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Résumé : Il est reconnu que la mise au point des programmes prend une part essentielle du
temps dans l’activité du programmeur. Le débogage des programmes logiques avec contraintes
est relativement inexploré. Or, pour assurer une large diffusion de CLP auprès des développeurs
d’applications, les systèmes doivent intégrer des outils de mise au point.

De nombreuses techniques de diagnostic déclaratif d’erreur ont été développées pour la
programmation logique classique [15] ; mais, il n’est pas possible de les adapter simplement à la
programmation logique avec contraintes. De nouveaux fondements théoriques sont nécessaires.
Il n’y a plus comme en programmation logique couverture d’une réponse par une réponse
calculée plus générale. La relation de couverture pallie cette absence. Toute réponse est
couverte par un ensemble (éventuellement infini) de réponses calculées.

Cet article propose une étude du diagnostic déclaratif d’erreur en CLP et plus particulière-
ment des problèmes liés à l’insuffisance.

On observe que, par rapport aux travaux théoriques sur CLP [11], les implantations pra-
tiques utilisent des solveurs incomplets. Les réponses insatisfiables ne sont pas nécessairement
éliminées. Pour des raisons pratiques, il est important d’en tenir compte.

L’article redéfinit la sémantique des programmes logiques avec contraintes en terme
d’arbres de preuve utilisant une relation de couverture. [14] montre l’intérêt d’un cadre
fondé sur une relation abstraite de conséquence (“entailment” en anglais) plutôt que sur un
domaine ou une théorie. La relation de couverture généralise cette relation de conséquence.

Les arbres de preuve permettent de donner à la notion de réponse une définition intrinsèque
indépendante de toute règle de calcul. La relation de couverture permet d’exprimer l’idée
qu’une contrainte est couverte par un ensemble (éventuellement infini) de contraintes.

La nature inductive de la sémantique est particulièrement bien adaptée à l’étude du diag-
nostic déclaratif d’erreurs.

Mots-clés : Diagnostic déclaratif d’erreur, sémantique, programmation logique, contraintes,
relation de couverture, vision grammaticale.



1 Introduction

Le diagnostic déclaratif d’erreurs en programmation logique fut introduit par E. Y.
Shapiro [15] sous le nom de mise au point algorithmique. D’autres techniques,
développées dans [8, 7, 5] se sont inspirées de la méthode de Shapiro. Cet article est
motivé par l’extension des concepts de mise au point algorithmique à la programmation
logique avec contraintes.

Le diagnostic est déclaratif, ce qui signifie qu’il n’est pas utile pour le programmeur
de comprendre le comportement opérationnel du système. En effet, une des grandes
forces de la programmation logique avec contraintes est sa nature déclarative. Pour un
langage déclaratif (dont la sémantique est indépendante de son modèle d’exécution), il
est indispensable de considérer une notion d’erreur déclarative. Il serait incohérent de
n’utiliser que des outils de mise au point de bas niveau, basés sur une compréhension
du comportement opérationnel du système, alors qu’on donnerait un haut niveau de
connaissance du sens déclaratif d’un programme. Le succès d’un outil de mise au
point déclarative est directement lié au niveau de déclarativité du langage. De ce
point de vue, la programmation logique avec contrainte est bien plus déclarative que
la programmation logique classique en rendant inutile l’utilisation du “cut”, de la
négation par l’échec, du “is”, des méta-prédicats tels que “var”: : : grâce à la notion
de contrainte globale et en particulier grâce aux diséquations. Pour ces raisons,
un composant essentiel d’un système CLP complet est un outil de mise au point
déclarative.

Il est évident qu’un ordinateur ne peut diagnostiquer des erreurs dans un programme
sans que lui soit indiqué au moins une partie de ce que devrait calculer une version sans
erreur de ce programme. Mais, seule la sémantique déclarative attendue du programme
est requise.

En programmation logique avec contraintes les interprétations de Herbrand ne
représentent plus la sémantique des programmes. Lors de la mise au point on souhaite
rester dans le langage du programme, mais certains éléments du domaine ne sont pas
exprimables de façon finie dans celui-ci. Par exemple, le nombre � en CLP(R).

En programmation logique, chaque réponse qui est une conséquence du programme
est couverte par une réponse calculée plus générale. Il n’y a plus couverture unique
en programmation logique avec contraintes. Par exemple, en CLP(R), le programme :fp(x)  x < 0 ; p(x)  x � 0g a pour conséquence true ! p(x), pourtant il
n’existe pas de réponse calculée la plus générale. Néanmoins, lors du diagnostic
déclaratif d’erreur, on ne peut pas considérer que true ! p(x) est un symptôme
d’insuffisance car cette réponse (au sens déclaratif) est couverte par les deux réponses
calculées x < 0! p(x) et x � 0! p(x). Une condition suffisante pour la propriété
de couverture unique est l’indépendance des contraintes négatives (INC) [3] qui n’est
malheureusement vérifiée que par peu de domaines de contraintes intéressants. Parfois,
en programmation logique avec contraintes, il n’y a même pas couverture finie si la
sémantique des programmes est définie non pas par une théorie mais par un modèle.
Par exemple, en CLP(N ), le programme : fent(x)  x = 0 ; ent(x)  x =y + 1 2 ent(y)g a pour conséquence true ! ent(x). L’ensemble des réponses au
but  ent(x) est C = fx = 0; x = 1; : : : ; x = i; : : :g. Pour toute valuation dans



IN qui satisfait true il existe une contrainte de C satisfaite par cette valuation (true
est couverte par C), mais il n’existe pas de partie finie Cf de C telle que true soit
couverte par Cf .

Les algorithmes de mise au point déclarative habituellement proposés en pro-
grammation logique utilisent fortement les propriétés des modèles de Herbrand. Les
méthodes classiques ne peuvent donc pas être adaptées simplement à la programmation
logique avec contraintes.

Nous commençons par reformuler toutes les bases de la sémantique déclarative
des programmes.

L’approche de la sémantique des programmes logiques avec contraintes en terme
d’arbres de preuve et de squelettes est une extension de la vision grammaticale de
la programmation logique [6]. La relation entre la sémantique déclarative et la sé-
mantique opérationnelle est ainsi mieux expliquée. Cette sémantique est paramétrée
par un critère de rejet [3] dont le rôle est d’éliminer certaines réponses dont la con-
trainte n’est jamais satisfaite. La notion de domaine ou de théorie, habituelle pour
la sémantique des programmes logiques avec contraintes, devient un paramètre du
critère de rejet. Cette sémantique permet de rendre compte de l’incomplétude de
certains solveurs de contraintes qui ne peut pas s’exprimer en terme de logique.
Par exemple, le solveur de contraintes de CLP(R) fournit trois types de réponses :
yes (la contrainte est satisfiable), no (la contrainte est insatisfiable) et maybe (il
ne peut pas statuer). Il répond yes pour x � x = 1 ^ x = 1 et maybe pourx � x = 1, néanmoins j= 9x(x � x = 1 ^ x = 1) ! 9x(x � x = 1) ; il répond
no pour x = 1 ^ x = 0 et maybe pour x � x = 1 ^ x � x = 0, néanmoinsj= :9x(x = 1 ^ x = 0)! :9x(x � x = 1 ^ x� x = 0).

Le diagnostic déclaratif d’incorrection a pu être traité dans ce cadre [13] mais
l’abstraction introduite par le critère de rejet ne permet pas d’exprimer la notion de
couverture des réponses par des réponses calculées qui est nécessaire pour le diagnostic
d’insuffisance. Pour cette raison nous introduisons une relation de couverture entre
une contrainte c et un ensemble de contraintes C , noté c ` C et lue : c est couverte
par C. On retrouve le critère de rejet quand C est vide et la relation de conséquence
[14] quand C est un singleton. Nous généralisons ces deux notions et retrouvons les
résultats connus dans le cadre de la programmation logique avec contraintes.

La contribution principale de cet article est d’étendre les définitions de symp-
tômes et d’erreurs d’insuffisance de la programmation logique dans un cadre uniforme
qui tient compte de l’incomplétude des solveurs de contraintes (les problèmes liés à
l’incorrection sont traités dans [13]). Il contribue également à mieux comprendre et
comparer les deux familles d’algorithmes existantes en programmation logique [8, 7].

Le reste de cet article est organisé comme suit : La section 2 définit le langage des
programmes et quelques notations. La section 3 définit la sémantique opérationnelle,
en termes de squelettes, fondée sur le critère de rejet. La section 4 définit la sémantique
déclarative, elle présente la relation de couverture et ses propriétés. La nature inductive
de la sémantique déclarative est particulièrement adaptée à l’étude du diagnostic
déclaratif d’erreur qui fait l’objet de la section 5. La conclusion récapitule les idées
principales et les perspectives.

Les preuves se trouvent en détail dans [16].



2 Terminologie et notations

Considérons une fois pour toute quatre ensembles qui déterminent le langage du
programme : un ensemble infini de variablesV ; un ensemble de symboles de fonctions
Σ ; un ensemble de symboles de prédicats de contraintes Πc ; un ensemble de symboles
de prédicats de programme Πp.

Les formules atomiques construites sur V et Πp de la forme p(x1; : : : ; xn) (p :
prédicat de programme d’arité n, x1; : : : ; xn : n variables distinctes) sont appelées
atomes. Le langage des contraintes CONST est un sous-ensemble du langage du
premier ordre construit sur V , Σ et Πc. Nous supposons qu’il est clos par conjonction
et quantification existentielle. Une contrainte est une formule de CONST.
Notations x̃ désigne une séquence de variables distinctes x1; : : : ; xn. Si F est une
formule (construite sur V , Σ, Πp [ Πc) alors var(F ) est la séquence des variables
libres de F . Si c est une contrainte, x̃ est x1; : : : ; xn, ỹ sont les variables libres de c
n’appartenant pas à x̃ et a est un atome alors 9x̃ c désigne 9x1 � � � 9xn c, 9�x̃ c désigne9ỹ c, 9�a c désigne 9�var(a) c.

Une clause est un n + 2-uplet (0 � n) noté a0  c 2 a1; : : : ; an, où les ai
sont des atomes et c est une contrainte. Un but est une clause sans tête de la forme c 2 a1; : : : ; an. Étant donné une clause R de la forme précédente, nous notonshead(R) = a0, body(R) = c 2 a1; : : : ; an, constraint(R) = c et arity(R) = n.
Un programme est un ensemble de clauses. Un atome contraint est un couple a[c] oùa est un atome et c est une contrainte.

Un but g définit une nouvelle relation, noté ansg (ansg 62 Πp [Πc), d’arité le
nombre de variables libres de g. Soit Pans le programmeP [fansg(var(g))  g j g est un but pour Pg. Le langage de P détermine le langage de Pans et la donnée deP détermine Pans. Les prédicats ajoutés n’ont aucune occurrence dans les corps de
clause de Pans. Ainsi, nous pouvons examiner les réponses à des questions atomiques
pour Pans ce qui simplifie les définitions par la suite. Une réponse au but g pour P
est une réponse à la question ansg(var(g)) pour Pans.

L’ensemble de cet article est illustré par l’exemple, ci-dessous, de détection de
pannes dans un additionneur binaire, dû à A. Colmerauer [4], en Prolog III.

Exemple 1 On cherche à détecter des composants défectueux dans l’additionneur
binaire ci-contre qui calcule la somme de trois
bits X1,X2,X3 sous forme d’un nombre binaire
sur deux bits Y1 Y2. On ne s’intéresse, dans
le programme DETECT1 ci-dessous, qu’au cas
où un seul des composants est en panne.

X1

X3

X2

P1
AND

P4
XOR

P2
AND

P3
OR

P5
XOR

U1

U2

U3

Y1

Y2

Le prédicat circuit exprime la relation entre les entrées, les sorties et le composant
défectueux. C est la liste des composants (P1 à P5), un composant est défectueux si
sa valeur est 1’, E est la liste des entrées (X1 à X3) et S est la liste des sorties (Y1 et
Y2). U1,U2,U3 sont les sorties des composants P1,P2,P4.
circuit(C,E,S) :- au_plus_1(C,X) {C=[P1,P2,P3,P4,P5],

E=[X1,X2,X3], S=[Y1,Y2], X=1’, ˜P1=>(U1<=>(X1&X3)),
˜P2=>(U2<=>(X2&U3)), ˜P3=>(Y1<=>(U1|U2)),
˜P4=>(U3<=>˜(X1<=>X3)), ˜P5=>(Y2<=>˜(X2<=>U3))}.



au_plus_1(L,X) {L=[], X=0’}.
au_plus_1(L,X) :- au_plus_1(Q,Z) {L=[Y|Q],X=Y|Z,Y&Z=0’}.
booleen(X) {X=0’}.
booleen(X) {X=1’}.
enumere(L) {L=[]}.
enumere(L) :- booleen(X), enumere(Q) {L=[X|Q]}.

Le but ci-dessous fournit les entrées quandP5 est défectueux et la sortie est[1’,1’].

?- circuit(C,E,S), enumere(E) {C=[0’,0’,0’,0’,1’],
S=[1’,1’]}.

{C = [0’,0’,0’,0’,1’], E = [0’,1’,1’], S = [1’,1’]}
{C = [0’,0’,0’,0’,1’], E = [1’,0’,1’], S = [1’,1’]}
{C = [0’,0’,0’,0’,1’], E = [1’,1’,0’], S = [1’,1’]}
{C = [0’,0’,0’,0’,1’], E = [1’,1’,1’], S = [1’,1’]}

Les première et troisième réponses s’expliquent par le fait qu’un composant défectueux
n’a pas toujours sa sortie erronée (implications dans le programme).
La relation définie par ce but dans DETECT1ans est appelée go et définie par :

go(C,E,S) :- circuit(C,E,S), enumere(E)
{C=[0’,0’,0’,0’,1’],S=[1’,1’]}.

3 Sémantique opérationnelle

Cette section décrit la sémantique opérationnelle d’un programme. Elle se termine par
la définition d’arbre SLD utile à l’étude du diagnostic déclaratif d’insuffisance pour la
définition de symptôme calculé.

Nous commençons par introduire la notion de squelette qui fait le lien entre la
sémantique opérationnelle et la sémantique déclarative. Les squelettes permettent,
d’une part, de décrire la SLD-résolution et d’autre part de donner une définition
intrinsèque à la notion de réponse. Ainsi de nombreux résultats d’indépendance de la
règle de calcul peuvent être montrés simplement [3].

3.1 Squelettes

Un squelette est un arbre orienté, étiqueté par Pans [ f?g, tel que, pour tout nœudN , label(N) étant son étiquette : le degré de N est arity(label(N)) (arity(?) = 0) ;
si label(N) = a0  c 2 a1; : : : ; an alors N a n fils N1; : : : ; Nn tels que, pour touti = 1; : : : ; n, label(Ni) est soit ? soit une clause Ri telle que head(Ri) et ai ont le
même symbole de prédicat. On note, pour tout squelette S, undef(S) l’ensemble des
nœuds de S étiqueté par ?, def(S) l’ensemble des autres nœuds et root(S) sa racine.
Notons que les clauses de Pans � P n’étiquettent que les racines des squelettes.

Une fonction de renommage pour un squelette S, est une fonction choice (des
nœuds vers Pans [ f?g) telle que, pour tout nœud N de S : si N = root(S) oulabel(N)=? alors choice(N)= label(N) ; sinon choice(N)= label(N)�, où � est un
renommage tel que : siN est le ième fils deN 0 alors le ième atome de body(choice(N 0))



est head(choice(N)) et, pour tout nœud N 0 qui n’appartient pas au sous-arbre de
racine N , toute variable de var(body(choice(N)))� var(head(choice(N))) n’a pas
d’occurrence libre dans choice(N 0).

Nous associons à tout squelette S et à toute fonction de renommage choice pourS le système de contraintes const(S; choice) = fconstraint(choice(N)) j N 2def(S)g. La fonction de renommage ne détermine que le renommage appliqué aux
variables du système de contraintes associé au squelette S. Par abus, nous notons
parfois ce système const(S). Il est défini à un renommage près.

Quand def(S) est fini, on note conj(S; choice) la conjonction des contraintes deconst(S; choice) et AC(S) la contrainte 9�x̃ conj(S; choice), où x̃ sont les variables
de head(choice(root(S))). AC(S) ne dépend pas de la fonction de renommage mais
seulement de var(head(label(root(S)))). Elle est appelé la contrainte associée à S.

Un squelette complet est un squelette S tel que undef(S) = ;. Les squelettes
finis complets définissent les réponses générales à un programme en ce sens que si S
est un squelette fini complet de racine ansg(var(g)) g, alors P j= AC(S)! g.

Exemple 2 Les clauses du squelette sont renommées pour faciliter la compréhension.
go(C,E,S) C=[0’,0’,0’,0’,1’] S=[1’,1’] circuit(C,E,S), enumere(E)

booleen(X’) X’=1’

enumere(E) E=[X’|E’] booleen(X’), enumere(E’)

enumere(E’) E’=[X’’|E’’] booleen(X’’),enumere(E’’)

booleen(X’’) X’’=1’ enumere(E’’) E’’=[X’’’|E’’’] booleen(X’’’),enumere(E’’’)

booleen(X’’’) X’’’=0’ enumere(E’’’) E’’’=[]

?

Le système de contrainte est fC = [00; 00; 00; 00; 10]^S = [10; 10]; E = [X 0jE0]; X 0 =
10; E0 = [X 00jE00]; X 00 = 10; E00 = [X 000jE000]; X 000 = 00; E000 = []g, sa contrainte
associée est 9X 09E09X 009E009X 0009E000 (C = [00; 00; 00; 00; 10] ^ S = [10; 10] ^ E =[X 0jE0]^X 0 = 10^E0 = [X 00jE00]^X 00 = 10^E00 = [X 000jE000]^X 000 = 00^E000 = [])
simplifiée par Prolog III en C = [00; 00; 00; 00; 10] ^ S = [10; 10] ^ E = [10; 10; 00].
Si l’on greffe le squelette suivant à la feuille indéfinie du squelette précédent on
obtient un squelette fini complet dont la contrainte associée simplifié par Prolog III estC = [00; 00; 00; 00; 10] ^ E = [10; 10; 00] ^ S = [10; 10].

circuit(C,E,S) C=[P1,P2,P3,P4,P5] E=[X1,X2,X3] S=[Y1,Y2] X=1’
~P1 (U1 (X1&X3)) ~P2 (X2&X3)) ~P3(U2 (Y1 (U1|U2))
~P4 (U3 (X1 X3)) ~P5 (Y2 (X2 U3)) au_plus_1(C,X)

au_plus_1(C  ,X  )5 5 5C  =[] X  =0’5

au_plus_1(C  ,X  ) C  =[Y  |C  ] X  =Y  |X  Y  &X  =0’ au_plus_1(C  ,X  )4 4 4 45 5 5 5 5 5 5 5

au_plus_1(C  ,X  ) C  =[Y  |C  ] X  =Y  |X  Y  &X  =0’ au_plus_1(C  ,X  )3 3 3 34 4 4 4 4 4 4 4

au_plus_1(C  ,X  ) C  =[Y  |C  ] X  =Y  |X  Y  &X  =0’ au_plus_1(C  ,X  )2 2 2 23 3 3 3 3 3 3 3

au_plus_1(C  ,X  ) C  =[Y  |C  ] X  =Y  |X  Y  &X  =0’ au_plus_1(C  ,X  )1 1 1 12 2 2 2 2 2 2 2

au_plus_1(C  ,X  ) C  =[Y  |C  ] X  =Y  |X  Y  &X  =0’ au_plus_1(C  ,X  )1 1 1 1 1 1 1 1



3.2 Critère de rejet, réponses, arbre SLD

Parmi les réponses générales, il en existe qui présentent peu d’intérêt. Si AC(S) est
toujours fausse alors AC(S)! g est toujours vraie indépendamment du programme.
Le système cherche à éliminer ces “réponses triviales” grâce à un critère de rejet.

Un critère de rejet, noté ` ;, est une relation sur CONST. Il permet de ren-
dre compte du fonctionnement d’un interprète qui fourni des réponses assorties du
commentaire peut-être, signalant ainsi que l’algorithme (incomplet) de satisfaction de
contraintes ne répond ni oui ni non. Le critère de rejet abstrait l’interprétation des
contraintes. Nous supposons pour simplifier, et ce jusqu’à la fin de cet article, que si c1

et c2 sont deux contraintes alors : c1 ^ c2 et c2 ^ c1 sont identiques ; si x1; : : : ; xn sontn variables libres de c1 mais pas de c2 alors 9x1 � � � 9xn c1^ c2 et 9x1 � � � 9xn (c1^ c2)
sont identiques ; si x et y sont deux variables alors 9x9y c1 et 9y9x c1 sont identiques
et 9x c1 et 9x9x c1 sont identiques.

Pour toute contrainte c rejetée, noté c ` ;, ` ; a les trois propriétés suivantes :
CONJ : pour toute contrainte c0, c ^ c0 ` ; ; EXIS : pour toute variable x, 9x c ` ; ;
RENO : pour tout renommage �, c� ` ;.

Le critère de rejet n’est pas quelconque. Il sera le plus souvent défini à partir : soit
d’un domaine D, et notée `D ;, dans ce cas c `D ; si pour toute valuation v dans Dv(c) est fausse ; soit d’une théorie T , et notée `T ;, c `T ; si pour tout modèleD deT c `D ; (c’est-à-dire T j= :c) ; soit d’un algorithme de satisfiabilité de contrainteA, et notée `A ;, c `A ; si l’algorithme répond non pour la satisfiabilité de c.
Définition 1 Un squelette S est rejeté s’il existe une partie finie C de const(S) telle
que

Vc2C c ` ; (remarquons que S fini est rejeté si et seulement si AC(S) ` ;).
Une réponse pour le but g est un squelette fini complet S non rejeté enraciné paransg(var(g)) g. AC(S) est alors une contrainte réponse pour g.

Exemple 3 Le squelette fini complet de l’exemple 2 est une réponse pour le but C = [00; 00; 00; 00; 10] ^ S = [10; 10] 2 circuit(C;E; S); enumere(E), le système
de contrainte associé n’est pas rejeté. La contrainte réponse est simplifiée par Prolog
III en C = [00; 00; 00; 00; 10] ^ S = [10; 10] ^ E = [10; 10; 00].

Un squelette S0 dérive d’un squelette S non rejeté par la feuille N 2 undef(S) siS0 n’est pas rejeté et il existe R 2 Pans tel que S0 est obtenu à partir de S en greffantsq(R) en N , où sq(R) est le squelette dont la racine étiquetée par R a arity(R) fils
étiquetés par ?.

Définition 2 Un arbre SLD pour le but g est un arbreA de racine sq(ansg(var(g)) g), dont les nœuds sont étiquetés par des squelettes finis non rejetés, tel que : un
nœud étiqueté par une réponse S est un nœud succès et S est une réponse calculée ;
pour tout nœud M de A étiqueté par S incomplet, soit N 2 undef(S), les fils de M
correspondent exactement aux squelettes qui dérivent de S parN et sont étiquetés par
ces squelettes, si M n’a pas de fils c’est un nœud échec.

Théorème 3 Les réponses calculées pour le but  g sont exactement les réponses
pour le but g.



Nous appelons règle de calcul une fonction r qui, pour tout squelette incomplet S
donne une feuille de undef(S). La stratégie standard correspond à la règle de calcul
qui choisie la feuille indéfinie la plus à gauche. L’arbre SLD pour le but g selon la
règle de calcul r est l’arbre SLD dans lequel, en tout nœud étiqueté par un squelette
incomplet S, la feuille indéfinie choisie est r(S).
Théorème 4 Les réponses calculées sont indépendantes de la règle de calcul.

4 Sémantique déclarative

En programmation logique, une substitution réponse au sens déclaratif pour le but g
est une substitution � telle que P j= g�. Pour toute substitution réponse, il existe une
substitution réponse calculée plus générale. Ceci devrait se traduire en programmation
logique avec contraintes par le fait que pour toute contrainte c telle que P j= c ! g
(ou P; T j= c! g ou encore P j=D c! g), il existe une contrainte réponse calculéec0 telle que c0 est “plus générale” que c. Nous savons qu’en générale ceci n’est pas le
cas. Néanmoins nous voulons conserver une propriété semblable qui relie les réponses
au sens déclaratif et les réponses au sens opérationnel. En fait, toute réponse est
couverte par un ensemble (éventuellement infini) de réponses calculées. Cette relation
est appelée relation de couverture et étend le critère de rejet introduit dans la section 3.

La sémantique déclarative proposée n’est pas,comme il est usuel, de nature logique.
L’abstraction de l’interprétation des contraintes par la relation de couverture ne le
permet pas. C’est une sémantique de type point fixe. Malgré tout, on retrouve
l’ensemble des résultats connus dans le cas ou la relation de couverture est déduite
d’un domaine (ou d’une théorie)

4.1 Relation de couverture

Une relation de couverture ` est une relation binaire sur CONST � 2CONST. Elle a,
pour toute contrainte c, les cinq propriétés suivantes :
CONJ : s’il existe n contraintes c1; : : : ; cn et n ensembles de contraintes C1; : : : ; Cn
tels que ci ` Ci, pour tout i = 1; : : : ; n, alors c ^ c1 ^ � � � ^ cn ` fc ^ c01 ^ � � � ^ c0n jc0i 2 Ci; pour tout i = 1; : : : ; ng (si n = 0 on en déduit c ` fcg) ;
EXIS : s’il existe un ensemble de contraintes C tel que c ` C alors 9x̃ c ` f9x̃ c0 jc0 2 Cg, pour toute séquence de variables x̃ ;
TRAN : s’il existe un ensemble de contraintesC tel que c ` C et s’il existe une famille
d’ensembles de contraintes (C 0c0)c02C telle que c0 ` C 0c0 , pour toute contrainte c0 2 C,
alors c ` Sc02C C 0c0 ;
MONO : s’il existe un ensemble de contraintes C tel que c ` C alors pour tout
ensemble de contraintes C 0, tel que C � C 0, c ` C 0 ;
RENO : si � est un renommage et si c ` C alors c� ` fc0� j c0 2 Cg.

La relation de couverture étend le critère de rejet. Une contrainte est rejetée si
elle est couverte par l’ensemble vide. On retrouve les trois propriétés (CONJ, EXIS,
RENO) du critère de rejet. (CONST;`) définit ainsi un système de contraintes en un
sens analogue à [14, 10].



La relation de couverture n’est, en général, pas quelconque. Elle sera le plus
souvent définie à partir : soit d’un domaine D, elle est notée `D, c `D C si pour
toute valuation dans D qui satisfait c il existe une contrainte de C satisfaite par cette
valuation ; soit d’une théorie T , elle est notée `T , c `T C si pour tout modèle D deT c `D C ; soit d’un algorithme de satisfiabilité de contrainte A, elle est notée `A
et définie par la plus petite relation vérifiant les cinq propriétés et telle que c `A ; si
l’algorithme répond non pour la satisfiabilité de c.
4.2 Arbres de preuve

La sémantique déclarative est définie inductivement par des règles. Ces règles sont de
deux types. Les premières sont issues des clauses du programme et les secondes sont
définies par la relation de couverture.

Définition 5 Pour toute clause renommée a  c 2 a1; : : : ; an du programme Pans
et toutes contraintes c1; : : : ; cn, nous avons la règle de programme :a1[c1] � � � an[cn]a[9�a c ^ c1 ^ � � � ^ cn] (si n = 0 on déduit l’axiome a[9�a c] )

Pour tout atome a (du langage augmenté), toute contrainte c et tout ensemble de
contraintes C tels que c ` C, nous avons la règle de couverture :fa[c0] j c0 2 Cga[c] (si C = ; on déduit l’axiome a[c] )

Comme à tout système de règle, il est associé, de manière classique, une notion
d’arbre de preuve [1]. Les arbres de preuve avec hypothèses sont appelés arbres de
preuve partiels, les autres sont appelés arbres de preuve complets.

Nous distinguons les arbres de preuve utilisant les deux types de règles, qui déter-
minent la sémantique déclarative, des arbres de preuves utilisant seulement les règles
de programmes, qui déterminent la sémantique opérationnelle théorique.

S’il existe un arbre de preuve (partiel ou complet) dont la conclusion est l’atome
contraint a[c] et les hypothèses constituent l’ensemble d’atomes contraints A alors
nous notons en résumé A ;` a[c]. Si de plus cet arbre de preuve n’utilise que des
règles de programme alors nous notons en résumé A; a[c].

Si ;;` a[c] alors a[c] est appelé une réponse1 à la question a selon `. Si ;; a[c]
alors a[c] est appelé une réponse calculée à la question a. Remarquons que les atomes
contraints de la forme ansg(var(g))[c] ne peuvent étiqueter que les racines des arbres
de preuve n’utilisant que des règles de programme.

Remarque 1 si c ` ; alors ; ;` a[c], pour tout atome a. a[c] est alors appelé une
réponse triviale à la question a selon `. Comme nous l’avons précisé dans la section
3, le système cherchera, dans la mesure du possible, à éliminer ces réponses triviales
qui sont indépendantes du programme et sans intérêt pour l’utilisateur. Par exemple,

1Afin d’éviter la confusion avec les définitions précédentes, on appelle maintenant squelette réponse une
réponse définie dans la section 3



en CLP(R), soit le programme : fp(x; y) x > y 2 ; q(x; y) v = x � x ^ w =y�y2 p(v; w) ; r(x) x = y2 p(x; y) ; r(x) x = y2 q(x; y)g Pour la questionr(x) nous obtenons par exemple les réponses r(x)[x > x] et r(x)[x � x > x � x].
Relativement au domaine R, les deux contraintes de ces réponses sont insatisfiables.
Le système CLP(R) élimine bien la première, par contre il n’élimine pas la seconde
mais la qualifie de “maybe” (le solveur est incomplet).

Exemple 4 go(C;E; S)[C = [00; 00; 00; 00; 10]^S = [10; 10]^E = [00; 10; 10]] est une
réponse calculée pour la question go(C;E; S) dont voici une preuve, notée A (les
contraintes sont simplifiées pour faciliter la lecture) :

circuit(C,E,S) E=[0’,1’,1’]S=[1’,1’][C=[0’,0’,0’,0’,1’] enumere(E)[E=[0’,1’,1’]]
booleen(X’)[X’=0’]

booleen(X’’’)[X’’’=1’]

enumere(E’)[E’=[1’,1’]]

enumere(E’’’)[E’’’=[]]
enumere(E’’)[E’’=[1’]]booleen(X’’)[X’’=1’]

au_plus_1(C  ,X  )[C  =[0’,0’,0’,0’,1’] X  =1’]
au_plus_1(C  ,X  )[C  =[0’,0’,0’,1’] X  =1’]1 1 1 1

au_plus_1(C  ,X  )[C  =[0’,0’,1’] X  =1’]2 2 2 2

3 3 3 3au_plus_1(C  ,X  )[C  =[0’,1’] X  =1’]
au_plus_1(C  ,X  )[C  =[1’] X  =1’]4 4 4 4

au_plus_1(C  ,X  )[C  =[] X  =0’]5 5 5 5

go(C,E,S)[C=[0’,0’,0’,0’,1’] S=[1’,1’] E=[0’,1’,1’]

Il existe une preuve similaire, notée B , de la réponse calculée go(C;E; S)[C =[00; 00; 00; 00; 10] ^ S = [10; 10] ^E = [10; 10; 00]].
De la règle de couverture issue de 9A (E = [A; 10;� A]) ` fE = [00; 10; 10]; E =[10; 10; 00]g et de la propriété CONJ on déduit pour la réponse go(C;E; S)[9A (C =[00; 00; 00; 00; 10] ^ S = [10; 10] ^E = [A; 10;� A])] l’arbre de preuve :

go(C,E,S)[ A (C=[0’,0’,0’,0’,1’] S=[1’,1’] E=[A,1’,~A] )]

A B

Étant donné un squelette S et une fonction de renommage choice pour S, nous
notonsAP (S; choice) l’arbre qui a exactement les mêmes nœuds que def(S) aux éti-
quettes près, et qui vérifie la propriété suivante : pour tout nœudN de AP (S; choice),
soit N 0 son correspondant dans S, SN 0 le sous-arbre de S de racine N 0 et a =head(choice(N 0)), l’étiquette de N est a[AC(SN 0)].

Étant donné un arbre de preuve A n’utilisant que des règles de programme, nous
notons SQ(A) l’arbre qui a exactement les mêmes nœuds que A aux étiquettes près,
et qui vérifie la propriété suivante : pour tout nœud N de SQ(A), soit N 0 son corre-
spondant dans A, si N 0 est une hypothèse alors N est étiqueté par ?, sinon l’étiquette
de N est la clause d’où est extraite la règle de programme qui relie N 0 à ses fils.

Lemme 6 Si S est un squelette fini complet et choice une fonction de renommage
pour S alorsAP (S; choice) est un arbre de preuve complet (n’utilisant que des règles
de programme).

Lemme 7 SiA est un arbre de preuve complet de racine a[c] n’utilisant que des règles
de programme alors SQ(A) est un squelette fini complet et AC(SQ(A)) = c.
Théorème 8 a[c] est une réponse calculée pour la question a si et seulement si il
existe un squelette fini complet S tels que head(root(S)) = a et AC(S) = c.



Corollaire 9 ansg(var(g))[c] est une réponse calculée à la question ansg(var(g))
si et seulement si c est la contrainte associée à un squelette réponse pour le but g.c est une contrainte réponse pour le but  g si et seulement si ansg(var(g))[c] est
une réponse calculée pour la question ansg(var(g)) et non(c ` ;).

Le lien entre les arbres de preuves et les squelettes étant clairement établi (à un
squelette fini correspond une classe d’équivalence d’arbres de preuve) nous donnons la
sémantique déclarative d’un programme sous forme d’un ensemble d’atomes contraints
appelé ensemble succès. Nous distinguons deux ensembles succès, le premier décrit
la sémantique opérationnelle théorique et le second la sémantique déclarative.

Définition 10 L’ensemble succès associé au programme P et à une relation de cou-
verture ` est SS`(P ) = fa[c] j ;;` a[c]g.
L’ensemble succès associé au programme P est SS(P ) = fa[c] j ;; a[c]g.SS(P ) (resp. SS`(P )) est l’ensemble défini inductivement par les règles de
programme (resp. par les règles de programme et les règles de couverture).

Remarque 2 Si l’on considère le sous-ensemble SS`;(P ) de SS(P ) défini parSS`;(P ) = fa[c] j a[c] 2 SS(P ) et non(c ` ;)g alors SS`;(P ) = SSRC(P ) de
[3] si le critère de rejet RC est ` ;, SS`T ;(P ) = SS(P; T ) de [11], SS`D;(P ) =lfp(SDP ) de [12], SS`D;(P ) = SS3(P;D) de [9].

Les ensembles succès peuvent se définir également comme plus petit point fixes
d’opérateurs de conséquence immédiate associés aux deux types de règles.

Définition 11 Soit TP , T`, T [̀;P et T �̀;P les quatre opérateurs de conséquences immé-
diates (des ensembles d’atomes contraints dans les ensembles d’atomes contraints),
associés aux règles de programmes et de couvertures, définis par :TP (I) = fa[c] j il existe une règle de programme

a1[c1]; : : : ; an[cn]a[c]
telle que ai[ci] 2 I , pour tout i = 1; : : : ; ngT`(I) = fa[c] j il existe une règle de couverture

fa[c0] j c0 2 Cga[c]
telle que a[c0] 2 I , pour toute contrainte c0 2 CgT [̀;P (I) = TP (I) [ T`(I)T �̀;P (I) = T`(TP (I))

Lemme 12 pppf(TP ) = TP " ! = SS(P ) et pppf(T [̀;P ) = SS`(P ).
L’opérateur TP est l’opérateur associé aux règles de programme, l’opérateur T [̀;P

est l’opérateur associé aux deux types de règles. Le plus petit point fixe de TP
correspond aux racines d’arbres de preuve n’utilisant que les règles de programme,
le plus petit point fixe de T [̀;P correspond aux racines d’arbres de preuve et le plus
petit point fixe de T �̀;P correspond aux arbres de preuves qui utilisent aux profondeurs
impaires une règle de programme et aux profondeurs paires une règle de couverture.
Le plus petit point fixe de T` est sans intérêt ici.



Nous montrons, par la suite, que le plus petit point fixe de T �̀;P est égal, d’une
part, à SS`(P ) ce qui signifie que les arbres de preuve complets alternant règles de
programme et règles de couverture fournissent toutes les réponses et, d’autre part àT`(SS(P )) ce qui signifie que les arbres de preuve complets n’utilisant qu’une règle
de couverture et cette règle étant utilisée à leur racine fournissent toutes les réponses.

Lemme 13 SS`(P ) = fa[c] j il existe C tel que c ` C, et a[c0] 2 SS(P ), pour toute
contrainte c0 2 Cg
Corollaire 14 pppf(T [̀;P ) = T`(pppf(TP )) = T`(SS(P )) = SS`(P )pppf(T [̀;P ) = T [̀;P " ! + 1
Pour tout atome contraint a[c], si ;;` a[c] alors il existe un ensemble de contraintesC tel que c ` C et, pour toute contrainte c0 2 C, ;; a[c0].

C’est-à-dire, pour tout arbre de preuve complet, il existe un arbre de preuve complet
de même conclusion qui utilise exactement une règle de couverture, et cette règle de
couverture est utilisée à la racine de l’arbre de preuve. Nous retrouvons ainsi les
résultats bien connus dans le cas où ` est déduite d’un domaine ou d’une théorie (notre
définition de réponse est équivalente à celle de [17] quand` est déduite d’un domaine).

L’opérateur T �̀;P est croissant et a donc un plus petit point fixe. Nous ne définirons
pas ici le système de règles associé à cet opérateur, il se déduit facilement des compo-
sitions des règles de programmes et des règles de couverture.

Lemme 15 pppf(T �̀;P ) = pppf(T [̀;P ) = T`(pppf(TP ))
Ces égalités sont essentielles car elles assurent que les réponses définies à partir

de couverture de réponses calculées, d’une part, et les réponses définis en appliquant
alternativement règles de programme et règles de couverture, d’autre part, sont ex-
actement toutes les réponses. L’égalité de ces trois ensembles assure la cohérence des
définitions et résultats de la section 5.

5 Diagnostic déclaratif d’insuffisance

Cette section étend les travaux sur le diagnostic déclaratif d’erreur en programmation
logique basé sur la méthode de Shapiro à la programmation en logique avec con-
traintes. Les réponses fournies par un programme sont parfois symptômes d’erreurs
dans le programme. Le diagnostic d’erreur est la localisation de l’erreur à partir d’un
symptôme (réponse fausse ou réponse manquante). Nous ne traitons ici que le cas des
réponses manquantes (voir [13] pour le cas des réponses fausses).

Exemple 5 Afin d’illustrer cette section nous donnons le programme DETECT2 qui
est une version erronée du programme DETECT1 de l’exemple 1. DETECT2 est
identique à DETECT1 à l’exception de la définition de circuit :
circuit(C,E,S) :- au_plus_1(C,X) {C=[P1,P2,P3,P4,P5],

E=[X1,X2,X3], S=[Y1,Y2], X=1’, ˜P1=>(U1<=>(X1&X3)),
˜P2=>(U2<=>(X2&U3)), ˜P3=>(Y1<=>(U1|U2)),
˜P4=>(U3<=>(˜X1&˜X3)), ˜P5=>(Y2<=>(˜X2&˜U3))}.



Nous nous intéresserons au même but. Les réponses fournies par Prolog III sont :
?- circuit(C,E,S), enumere(E) {C=[0’,0’,0’,0’,1’],

S=[1’,1’]}.
{C = [0’,0’,0’,0’,1’], E = [0’,1’,0’], S = [1’,1’]}
{C = [0’,0’,0’,0’,1’], E = [1’,0’,1’], S = [1’,1’]}
{C = [0’,0’,0’,0’,1’], E = [1’,1’,1’], S = [1’,1’]}

La relation définie par ce but, dans DETECT2ans, est encore appelée go.

La sémantique attendue du programme est formalisée par un ensemble d’atomes
contraints noté IP .

L’objectif est de déterminer un algorithme qui assiste au mieux le programmeur
dans la recherche d’une erreur dans le programme dans le cas ou il manque des réponses
à une question. Nous souhaiterions faire appel à l’algorithme dans le cas suivant : les
réponses à la question a sont c1; : : : ; cm, l’atome contraint a[c] est attendu mais c n’est
pas couverte par c1; : : : ; cm.

Nous dirons que le programme P est finiment incomplet relativement à IP pour
l’atome a s’il existe un arbre SLD fini pour la question a dont les succès constituent
l’ensemble de contraintesC et il existe une contrainte c telle que a[c] 2 IP et non(c `C). Dans ce cas nous dirons que a[c] est un symptôme calculé. Un symptôme calculé
est donc un élément de IP qui n’appartient pas à T`(pppf(TP )). Nous rappelons queT`(pppf(TP )) = pppf(T [̀;P ) = pppf(T �̀;P ).
Exemple 6 go(C;E; S)[9A (C = [00; 00; 00; 00; 10]^S = [10; 10]^E = [A; 10;� A])]
est un symptôme calculé pour le programme DETECT2 (voir exemples 4 et 5).

Définition 16� P est complet (resp. suffisant) pour l’atome contraint a[c] si pour toute contraintec0 telle que c0 ` fcg et a[c0] 2 IP , a[c0] 2 pppf(T �̀;P ) (resp. a[c0] 2 pgpf(T �̀;P )).� a[c] est couvert par P relativement à IP si a[c] 2 T �̀;P (IP ).� a[c] est complètement couvert par P relativement à IP si pour toute contrainte c0
telle que c0 ` fcg et a[c0] 2 IP , a[c0] est couvert par P relativement à IP .� Une insuffisance forte est un atome contraint a[c] 2 IP non couvert par P relative-
ment à IP (i.e. a[c] 2 IP � T �̀;P (IP )).� Une insuffisance faible est un atome contraint a[c] non complètement couvert par P
relativement à IP (i.e. il existe c0 telle que c0 ` fcg et a[c0] est une insuffisance forte).� L’atome contraint a[c] est un symptôme d’incomplétude (resp. d’insuffisance) de P
relativement à IP si a[c] 2 IP � pppf(T �̀;P ) (resp. a[c] 2 IP � pgpf(T �̀;P )).

Ces définitions (couvert/complètement couvert, insuffisance forte/faible, symp-
tôme d’insuffisance/d’incomplétude) sont des extensions des définitions existantes en
programmation logique [15, 7]. Elles ont l’avantage d’être donnée ici dans un cadre
uniforme. Ainsi, elles sont mieux comprises, grâce notamment aux arbres de preuve et
à l’opérateur T �̀;P . Le cas particulier de la programmation logique est obtenu en rem-
plaçant les contraintes par des substitutions et la couverture par la couverture unique
“moins générale”. Le cadre unifié contribue alors à la comparaison de [8] et [7].



Lemme 17 Si a[c] est une insuffisance forte alors a[c] est une insuffisance faible.
Il existe une insuffisance forte si et seulement si il existe une insuffisance faible.
Si a[c] est un symptôme d’insuffisance alors a[c] est un symptôme d’incomplétude.
S’il existe un symptôme d’insuffisance alors il existe une insuffisance forte.

Le lemme 17 est essentiel dans la mesure où il exprime les liens entre les différentes
notions et montre que s’il existe un symptôme alors il existe une erreur. Le cas
particulier où l’erreur est le symptôme fait correspondre insuffisance forte à symptôme
d’insuffisance et insuffisance faible à symptôme d’incomplétude.

L’algorithme de diagnostic est utilisé dans le cas ou un symptôme est observé
lors d’un calcul. Nous montrons donc qu’un symptôme calculé est un cas particulier
de symptôme d’insuffisance (ou d’incomplétude). Ce cas particulier correspond à
l’existence d’un arbre SLD fini pour la question concernant l’atome du symptôme.

Lemme 18
1. S’il existe un arbre SLD fini pour la question a dont les contraintes réponses
associées à ses succès sont c1; : : : ; cm alors il existe un entier k tel que, pour toute
contrainte c, si a[c] 2 TP # k alors c ` ; ou il existe 1 � i � m tel que c = ci.
2. Pour tout entier n, si a[c] 2 T �̀;P # n alors il existe C tel que c ` C et, pour toute
contrainte c0 2 C, a[c0] 2 TP # n.
3. Si a[c] 2 T �̀;P # ! et il existe un arbre SLD fini pour la question a dont les succès
sont c1; : : : ; cm alors il existe C � fc1; : : : ; cng tel que c ` C (i.e. a[c] 2 SS`(P )).
4. Si a[c] est un symptôme calculé alors a[c] est un symptôme d’insuffisance.

Par conséquent, s’il y a un symptôme calculé alors il y a une insuffisance forte et
une insuffisance faible (indépendamment de la règle de calcul).

Il ressort de cette étude qu’il existe deux familles de définitions concernant les
réponses manquantes. Ces deux familles étaient déjà présentes en programmation
logique [8, 7] et l’introduction des contraintes a permis d’éclairer les subtilités qui
les séparent. C’est grâce à l’opérateur T �̀;P , parce que son plus petit point fixe est
égal à T`(pppf(TP )) (prouvé par l’égalité de ces deux ensembles avec pppf(T [̀;P ))
et parce qu’il n’y a plus la propriété de couverture unique, que l’on saisit pleinement
ces différences. Il est intéressant de noter que c’est l’opérateur T �̀;P qui a été retenu
dans les définitions, alors qu’il n’est pas, a priori, le plus naturel pour définir SS`(P ).
Soulignons qu’en général pgpf(T �̀;P ) 6= T`(pgpf(TP )) 6= pgpf(T [̀;P ).

En programmation logique, sont associé à ces deux familles de définitions deux
familles d’algorithmes. Les algorithmes de la famille [8] (insuffisance forte) four-
nissent une notion d’erreur plus précise que ceux de la famille [7] (insuffisance faible),
mais l’interaction l’oracle (la sémantique attendue) y est plus compliquée. En effet,
dans le premier cas l’oracle répond aux questions par des substitutions (instanciation
de variables) alors que dans le second cas il se contente de répondre par oui ou non.
Instancier un atome se traduit en programmation logique avec contraintes par con-
traindre un atome contraint, c’est-à-dire fournir une contrainte à l’algorithme. Dans
certain cas cette contrainte peut être compliqué. Il est plus simple de répondre oui ou
non que d’en expliquer les raisons. C’est pour cela que les définitions basée sur “non
complètement couvert”, semblent mieux adaptée pour CLP.



Nous proposons maintenant un algorithme inspiré de [7] dont la donnée est un
symptôme calculé selon la stratégie standard et le résultat est une insuffisance faible.
Nous ne cherchons pas ici à prouvé la correction de cet algorithme.

Une forêt de recherche pour p(x̃)[c] est constituée d’un arbre pour chaque clauseR 2 P d’arité > 0 du paquet de p telle que si p(x̃) c1 2 b1; : : : ; bn est une variante
de R alors non(c1 ^ 9�x̃ c ` ;). La racine de l’arbre est hb1; c1 ^ 9�x̃ ci. Si hbi; cii
est un nœud de l’arbre et si C = fVc002const(S) c00 j S est un squelette réponse pourbi et non(AC(S) ^ ci ` ;)g alors pour chaque c0 2 C, hbi; cii a un fils étiqueté parhbi+1; c0i si i < n et h2; c0i si i = n.

On appelle question d’incomplétude pour le nœud N étiqueté par hbi; cii la ques-
tion : “Existe-t-il c0 telle que a[c0] 2 IP , c0 ` fcig et non(c0 ` fc00 j hx; c00i étiquette
un fils de Ng) ?”.

Soit a[c] l’entrée de l’algorithme, on pose la question d’incomplétude pour les
nœuds étiquetés par hbi; cii (bi 6= 2) de la forêt de recherche de a[c]. Si la réponse est
oui l’algorithme est appelé récursivement avec bi[9�bi ci]. Si la réponse est non pour
tous les nœuds alors l’algorithme renvoie a[c] qui est une insuffisance faible.

Exemple 7 Session de diagnostic d’insuffisance pour le programme DETECT2.
Les contraintes présentées dans cet exemple ont été simplifiées par Prolog III.
Symptôme : go(C;E; S)[C = [00; 00; 00; 00; 10] ^ E = [A; 10;� A] ^ S = [10; 10]]
Existe-t-il une contrainte c telle que go(C;E; S)[c] est attendu, c ` f9A (C =[00; 00; 00; 00; 10] ^ E = [A; 10;� A] ^ S = [10; 10]g et non(c ` ;) ? OUI
Existe-t-il une contrainte c telle que circuit(C;E; S)[c] est attendu, c ` f9A (C =[00; 00; 00; 00; 10] ^ E = [A; 10;� A] ^ S = [10; 10]g et non(c ` ;) ? OUI
Existe-t-il une contrainte c telle que au plus1(C;X)[c] est attendu, c ` fC =[00; 00; 00; 00; 10] ^X = 10g et non(c ` fC = [00; 00; 00; 00; 10] ^X = 10g) ? NON
Erreur : circuit(C;E; S)[9AC = [00; 00; 00; 00; 10]^E = [A; 10;� A] ^ S = [10; 10]]
L’algorithme a isolé une définition responsable du symptôme. L’erreur vient du fait
que dans la définition de circuit le XOR a été codé par un “NOT OR”.

6 Conclusion

Nous avons reformulé la sémantique opérationnelle et la sémantique déclarative des
programmes logiques avec contraintes. Nous avons ainsi un cadre formel uniforme
dans lequel sont reliées simplement les notions de réponse calculée et de réponse
au sens déclaratif, par l’intermédiaire d’une relation abstraite de couverture. La
sémantique des programmes peut ainsi être définie en référence à un domaine ou une
théorie, et peut même rendre compte d’un algorithme incomplet de test de satisfaction
de contraintes. Nous généralisons la sémantique classique de [12].

L’intérêt principal de cette nouvelle sémantique réside principalement dans l’étude
du diagnostic déclaratif d’erreurs. Nous avons pu définir les notions de symptôme
d’insuffisance et symptôme d’incomplétude ainsi que les deux types d’erreur associés
dans un cadre uniforme et général, contribuant de fait à leur comparaison.

Une prochaine étape est, bien entendu, d’élaborer des algorithmes optimisés basés
sur ces définitions en vue de les implanter dans les systèmes CLP existant. Ces



algorithmes se comportent comme des sortes de traces intelligentes. Ils interagissent
avec l’utilisateur seulement par l’information pertinente, en allant “droit à l’erreur”.
Ils fournissent une partie de code erronée, la correction s’en trouve ainsi facilitée.

L’algorithme présentée dans la section 5 suppose un symptôme calculé par la
stratégie standard. En vertu des lemmes 17 et 18, il serait intéressant d’avoir un
algorithme indépendant de la règle de sélection utilisée pour calculer le symptôme. Les
deux familles de symptômes et d’erreurs étant définis dans un même formalisme, nous
pouvons imaginer en déduire un algorithme qui les fait collaborer, dans la recherche
d’une erreur, alliant questions simples et erreur plus précise.

Certains programmes sont de la forme : go(x̃)  grosse contrainte 2 . Nous
observons alors un symptôme d’incomplétude go(x̃)[c] puis invoquons un algorithme
de diagnostic qui fournit l’erreur go(x̃)[c]. Ce n’est pas très intéressant ! Nous
pouvons discuter de la méthodologie de programmation et préférer un programme
mieux structuré : en général, il est plus facile de découper un problème en sous-
problème: : : mais ce n’est pas notre propos ici. Déboguer la grosse contrainte n’a
pas de sens dans notre cadre au sens strict : les prédicats de contrainte sont supposés
corrects. Concernant ce programme, il existe un symptôme parce que le programmeur a
fait une erreur en écrivant la grosse contrainte. Il devrait être certainement possible
de dire plus que : go(x̃)[c] est une erreur. L’objectif est de se donner des moyens
formels appropriés basés sur une sémantique des variables de la contrainte.

De plus en plus de systèmes de contraintes utilisent, pour des raisons pratiques, des
approximations des domaines de valeurs possibles des variables. Les approximations
fournies contiennent toutes les réponses mais éventuellement d’autres valeurs (c’est-
à-dire que la contrainte réponse est couverte par l’approximation). Elles sont, par
exemple, des intervalles sur des domaines continus (IR : CLP(BNR), Prolog IV) ou
sur des domaines (finis) discrets (FD : CHIP). Parmi les travaux en cours, nous
essayons de faire évoluer ce cadre pour en tenir compte. Les approximations ont des
propriétés analogues à la relation de couverture. En définissant des nouvelles notions
de symptômes et d’erreurs, nous profiterons de ces analogies.
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