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Résumé

Ce rapport présente un état de l’art des travaux importants concer-
nant le traitement de l’ASP avec variables ainsi qu’au premier ordre tant
d’un point de vue théorique que d’un point de vue pratique. La question
du traitement des variables en ASP se situe à deux niveaux. D’une part,
les travaux sur les solveurs concernent la manière de prendre en compte
les variables en traitant directement les règles en évitant la phase d’ins-
tanciation initiale du programme, courante dans les solveurs efficaces et
qui ramène le programme à un programme propositionnel. D’autre part,
certains travaux théoriques concernent le traitement d’un « vrai » pre-
mier ordre dans l’ASP, en particulier avec l’utilisation de quantificateurs
existentiels.

1 Introduction
L’Answer Set Programming (ASP) est un formalisme approprié pour

représenter de nombreux problèmes issus de l’Intelligence Artificielle dans
lesquels l’information disponible est incomplète comme dans le raison-
nement non-monotone, la planification, le diagnostic, etc. D’un point de
vue général, l’ASP est un cadre couvrant plusieurs sémantiques déclara-
tives pour différentes sortes de programmes logiques. En ASP, l’informa-
tion est codée par des règles logiques et les solutions sont obtenues par
des ensembles d’information appelés modèles stables. Chaque modèle est
un ensemble minimal d’atomes (ou littéraux) contenant des informations
sûres (des faits) et les déductions sont obtenues en appliquant certaines
des règles par défaut. Ainsi, les conclusions dépendant des informations
présentes et absentes, elles forment un ensemble cohérent d’hypothèses et
représentent un point de vue rationnel du monde décrit par les règles.

L’ASP offre à la fois un modèle formel valide et des systèmes opéra-
tionnels. C’est aussi un cadre commode pour coder et résoudre des pro-
blèmes combinatoires. Plusieurs systèmes opérationnels sont disponibles
aujourd’hui pour traiter l’ASP. Smodels [39, 37], Clasp [15, 16] et DLV
[35] sont les plus connus d’entre eux. Cependant, ces solveurs travaillent
sur des règles propositionnelles après une étape préalable d’instanciation
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des variables. D’un autre côté, certains solveurs traitent le programme
avec variables en travaillant directement sur les règles qui ne sont pas
propositionnelles et en limitant l’instanciation [8, 24, 25, 9].

D’autre part, l’étude de l’utilisation de l’ASP pour le web sémantique
est une thématique en plein essor. Certains travaux étudient le lien entre
ASP et les logiques de description (DL). Ces travaux proposent de com-
biner le cadre des DL avec l’ASP. On obtient alors des programmes ASP
hybrides dans lesquels certains atomes spéciaux du programme ASP font
le lien avec un système de DL ou des programmes ASP standard énormes
dus à la multiplicité du nombre de règles ASP nécessaires pour coder les
DL. Si on veut pouvoir coder toutes les informations en ASP standard, il
faut pouvoir prendre en compte certains aspects des DL (comme les va-
riables existentielles en tête de règle) c’est-à-dire avoir un ASP au premier
ordre.

Ce rapport a pour objet de présenter un tour d’horizon concernant
l’ASP avec variables ainsi qu’au premier ordre.

Tout d’abord, nous présentons quelques résultats de décidabilité sur
l’ASP avec variables. Ensuite, nous étudions les solveurs ASP qui traitent
les informations avec variables et non au niveau propositionnel comme
la plupart d’entre eux le font. Ainsi la phase d’instanciation (en anglais,
grounding), habituellement utilisée en pré-traitement du solveur propo-
sitionnel est effectuée avec parcimonie lors du calcul des modèles. Nous
expliquons le principe de l’instanciation d’une règle dans les solveurs avec
variables. Ensuite, nous nous focalisons sur la procédure complète du sol-
veur ASPeRiX qui est l’un de ces solveurs avec variables. Enfin, nous pré-
sentons quelques travaux théoriques qui donnent des orientations impor-
tantes pour les recherches actuelles concernant l’ASP au premier ordre.

2 Décidabilité de l’ASP avec variables
Le caractère décidable de l’ASP avec variables sans symbole de fonc-

tion est un élément déterminant de son succès. L’ajout des symboles de
fonction (non interprétés) introduit l’indécidabilité du raisonnement si
des restrictions ne sont pas posées. Le raisonnement revêt ici plusieurs
formes : le raisonnement ground qui consiste en la présence d’un atome
sans variable dans les conséquences d’un programme et le raisonnement
non-ground qui consiste en le calcul de l’ensemble des solutions pour une
question avec variables. Un autre problème est aussi d’importance : le
test de cohérence qui vérifie si au moins un modèle stable existe. Pour
conserver l’attrait de l’ASP avec des symboles de fonction, il est crucial
de mettre en exergue des classes de programmes dont les raisonnements
ground ou non-ground et le test de cohérence restent décidables. La com-
plexité du test d’appartenance à une de ces classes est aussi une question
d’importance car elle en détermine le caractère effectif ou non dans les
solveurs ASP.

Les différentes classes de programmes dont les raisonnements et le test
de cohérence sont décidables forment trois groupes. Le premier groupe
est celui des programmes pour lesquels l’instanciation du programme est
finie. Ce groupe comprend la classe des programmes finiment ground [6],
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la classe des programmes à arguments restreints [26], la classe des pro-
grammes à domaines finis [6], la classe des programmes ω-restreints [38] et
enfin la classe des programmes λ-restreints [17]. Les tests d’appartenance
aux classes des programmes à arguments restreints, à domaines finis, ω-
restreints et λ-restreints sont décidables mais le test d’appartenance à la
classe des programmes finiment ground est seulement semi-décidable. Ce
groupe correspond à une approche bottom-up du calcul des modèles stables
qui passe par une phase d’instanciation préalable du programme avec va-
riables via le grounder pour ensuite calculer le modèle sur un programme
propositionnel. Le fait que l’instanciation du programme amène à un pro-
gramme propositionnel fini garantit la décidabilité des raisonnements et
du test de cohérence.

Le deuxième groupe est celui des programmes pour lesquels un nombre
fini d’atomes est nécessaire pour répondre à une question. Ce groupe com-
prend la classe des programmes FP2 [4], la classe des programmes finiment
résursifs stratifiés/positifs [7, 1] et la classe des programmes finitaires [5].
Ce groupe correspond à une approche top-down de recherche d’un en-
semble de substitutions pour une question. Pour la classe des programmes
FP2, le raisonnement ground est décidable tandis que le raisonnement
non-ground est non calculable, le test de cohérence est aussi décidable
et le test d’appartenance à cette classe l’est aussi. Cette classe de pro-
gramme a une expressivité particulièrement limitée. Pour la classe des
programmes finiment résursifs stratifiés/positifs, le raisonnement ground
est décidable tandis que le raisonnement non-ground est non calculable,
le test de cohérence est décidable et le test d’appartenance à cette classe
est semi-décidable. Pour la classe des programmes finitaires, le raisonne-
ment ground est (indirectement) décidable, le raisonnement non-ground
est non calculable, le test de cohérence est non décidable ainsi que le test
d’appartenance à cette classe.

Le troisième et dernier groupe est celui des programmes dont la re-
présentation des modèles stables est finie sous la forme de forêts d’arbres.
Ce groupe comprend la classe des programmes FDNC [36] et la classe des
programmes bidirectionnels [10]. Pour la classe des programmes FDNC,
le raisonnement ground et le test de cohérence sont décidables, le raison-
nement non-ground est calculable et le test d’appartenance à cette classe
est aussi décidable. Les programmes de cette classe sont particulièrement
contraints au niveau expressivité. Pour la classe des programmes bidirec-
tionnels, le raisonnement ground et le test de cohérence sont décidables, le
raisonnement non-ground est calculable et le test d’appartenance à cette
classe est aussi décidable.

3 Solveurs
L’une des raisons du succès actuel de l’ASP est le développement de

solveurs efficaces pour résoudre les problèmes. La plupart des solveurs,
dont les plus connus sont Clasp [15], DLV [35] et, le fondateur, Smodels
[39], procèdent en deux phases sur des programmes sûrs c’est-à-dire que
chaque variable apparaissant dans une règle doit apparaître dans le corps
positif. La première phase consiste en une instanciation des variables pour
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ramener le problème à une version propositionnelle. Ensuite, c’est la ver-
sion propositionnelle du programme qui est traitée soit par une procédure
dédiée soit en traduisant le programme en base logique propositionnelle
(comme ASSAT [27] par exemple).

La phase d’instanciation peut s’avérer problématique. D’une part, elle
peut être trop longue et inutile. Par exemple, l’instanciation peut concer-
ner une règle qui ne sera jamais déclenchée. D’autre part, lorsqu’on traite
des quantificateurs existentiels, l’instanciation de certaines règles n’a pas
de sens. C’est pourquoi certains solveurs s’appliquent à ne faire l’instan-
ciation qu’à la volée c’est-à-dire au fur et à mesure des besoins durant la
phase de résolution. Plusieurs solveurs ont été développé dans cet esprit.

Le premier d’entre eux, GASP [8], n’est qu’un simple prototype visant
à valider la présentation du principe et n’est plus développé. Il est implé-
menté en Prolog. Un autre solveur, ASPeRiX [25, 24], est le solveur avec
variables le plus référencé et est en cours de développement. C’est pour-
quoi il fait l’objet d’une section dédiée de ce rapport. Il est implémenté en
C++. Récemment, un troisième solveur, Omiga[9], a vu le jour et est ac-
tuellement en développement. Il reprend les principes d’ASPeRiX auxquels
il a rajouté une phase de propagation plus efficace. Il est implémenté en
Java.

Tous ces solveurs suivent la même procédure générale. Ils évitent de
faire une instanciation préalable complète du programme. Ils utilisent une
procédure par chaînage avant dans laquelle ils instancient les règles « à la
volée » c’est-à-dire au fur et à mesure des possibilités.

La construction d’une interprétation partielle pour un programme P se
fait grâce à un chaînage avant sur les règles qui sélectionne et instancie une
règle à la fois jusqu’à ce qu’un modèle stable soit trouvé. Cette procédure
ne nécessite pas de mener à leur terme toutes les instanciations pour avoir
une réponse.

Une interprétation partielle pour un programme P est un couple 〈IN,OUT 〉
d’ensembles disjoints de littéraux de la base de Herbrand de P . Intuiti-
vement, IN représente les éléments appartenant au modèle en cours de
construction et OUT ceux qui en sont exclus. Les littéraux n’apparaissant
ni dans IN , ni dans OUT sont indéterminés.

Soit une règle instanciée r et une interprétation partielle I = 〈IN,OUT 〉.
On dit que :

– r est supportée si et seulement si corps+(r) ⊆ IN ;
– r est bloquée si et seulement si corps−(r) ∩ IN 6= ∅ ;
– r est débloquée si et seulement si corps−(r) ⊆ OUT ;
– r est déclenchable si et seulement si r est supportée et débloquée ;
– r est applicable si et seulement si r est supportée et non bloquée.

4 Instanciation d’une règle
Nous décrivons ici les principes guidant l’instanciation d’une règle,

instanciation qui va être effectuée au fur et à mesure des besoins. Ne
considérant que des règles sûres, instancier une règle revient à instancier
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son corps positif. Et dans une approche en chaînage avant, les seules ins-
tances qui nous intéressent sont celles qui rendent la règle déclenchable ou
applicable. L’instanciation des règles va donc être principalement guidée
par les atomes instanciés déjà inférés, i.e., présents dans l’ensemble IN .

L’algorithme présenté ici, et utilisé dans le solveur ASPeRiX, s’inspire
de travaux réalisés sur le solveur DLV [34] basés sur une technique d’éva-
luation semi-naïve [41]. L’objectif est de trouver une substitution pour
l’ensemble des atomes du corps d’une règle r compte tenu des éléments
présents dans IN et dans OUT . Pour cela, une substitution partielle θ
est construite au fur et à mesure que l’on trouve des valeurs possibles
pour les variables des atomes du corps de la règle r. On considère que
les atomes a1, a2, . . ., an du corps de la règle r sont ordonnés par une
liste [a1, a2, . . . , an] où premierAtome(r) (resp. dernierAtome(r)) cor-
respond à a1 (resp. an) et precedentAtome(r) (resp. prochainAtome(r))
correspond à l’atome qui précède (resp. qui suit) celui qu’on est en train
d’étudier dans la liste. On note subst(r) l’ensemble de toutes les instances
de la règle r déjà déclenchées au cours de la recherche de modèle stable.
La recherche d’une substitution pour un atome a d’une règle r se fait à
l’aide des fonctions firstMatch et nextMatch qui recherchent une substi-
tution de l’atome qui ne mène pas à une substitution déjà produite (donc
appartenant déjà à subs(r)). Si l’atome a appartient au corps positif de
r, on recherche une substitution telle que l’atome substitué appartienne à
l’ensemble IN . S’il s’agit d’un atome du corps négatif, on recherche une
substitution telle que l’atome substitué appartienne à OUT si le but est
d’obtenir une règle déclenchable, ou on vérifie simplement que l’atome sub-
stitué n’appartient pas à IN si le but est d’obtenir une règle applicable 1.
Dans les fonctions firstMatch et nextMatch qui suivent, le paramètre γ
indique si on recherche une instance de règle déclenchable ou applicable.

– firstMatch(a, θ, γ, IN,OUT, subst) est une fonction qui cherche la
première substitution possible pour un atome a compte tenu des
éléments présents dans IN et dans OUT , du critère de sélection γ
(règle déclenchable ou règle applicable) et de la substitution partielle
actuelle θ. firstMatch renvoie vrai et met à jour la substitution
partielle θ en cas de succès. Dans le cas contraire, la fonction renvoie
faux.

– nextMatch(a, θ, γ, IN,OUT, subst) est une fonction qui cherche la
prochaine substitution possible pour un atome a compte tenu des
substitutions déjà effectuées.

Pour une règle r, on appelle variable libre d’un atome a, une variable
X qui apparaît pour la première fois dans le corps de r lorsque l’on par-
court a. Autrement dit, aucun atome qui précède a dans le corps de r ne
contient la variable X. Lors de l’instanciation d’une règle, on recherche la
prochaine substitution possible pour toutes les variables libres de chaque
atome que l’on parcourt et on conserve les substitutions des variables
précedemment calculées. Si un atome ne possède aucune variable libre,
on vérifie simplement que sa substitution est valide par rapport au cri-
tère de sélection γ utilisé, c’est à dire que l’atome substitué aθ ∈ IN si

1. dans ce cas, le corps de la règle est ordonné de façon à ce tout atome du corps négatif
apparaisse après ceux du corps positif qui contiennent ses variables
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a ∈ corps+(r), et aθ ∈ OUT ou aθ 6∈ IN si a ∈ corps−(r).

Exemple 1. Soit la règle suivante :
a(X,Y, Z)← b(X,Y ), c(X,Y ), d(X,Z).

La liste ordonnée du corps de la règle est [a1 = b(X,Y ), a2 = c(X,Y ), a3 =
d(X,Z)] avec :

– variablesLibres(a1) = {X,Y }
– variablesLibres(a2) = ∅
– variablesLibres(a3) = {Z}.

Algorithm 1: instantiateRule
Function instantiateRule(rule, γ, IN, OUT, Subst);
θ ← derniereSubstitution(rule);
if θ 6= ∅ then

/* Recherche la prochaine substitution possible pour le
dernier atome */

a← dernierAtome(rule);
θ ← θ\substitutionV ariablesLibres(a);
matchFound← nextMatch(a, θ, γ, IN,OUT, subst(rule));

else
/* Recherche une première substitution possible pour le

premier atome */
a← premierAtome(rule);
matchFound← firstMatch(a, θ, γ, IN,OUT, subst(rule));

while true do
if matchFound then

if a 6= dernierAtome(rule) then
a← prochainAtome(rule);
matchfound← firstMatch(a, θ, γ, IN,OUT, subst(rule))

else
/* Une substitution complète est trouvée */
return θ;

else
/* Aucune substitution pour l’atome a, on revient sur

l’atome précédent (si il existe) pour trouver sa
prochaine substitution possible */

if a 6= premierAtome(rule) then
a← precedentAtome(rule);
θ ← θ\substitutionV ariablesLibres(a);
matchFound← nextMatch(a, θ, γ, IN,OUT, subst(rule));

else
return NULL;
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La fonction instantiateRule présente le principe d’instanciation d’une
règle rule pour des ensembles IN et OUT constants. Elle débute avec
pour valeur de la substitution partielle θ la dernière substitution trou-
vée pour la règle rule, s’il y en a une. Si donc on avait déjà construit
une substitution pour rule, la fonction recherche alors une nouvelle sub-
stitution possible pour la règle. Pour cela, elle recherche la prochaine
instance possible du dernier atome de la règle rule en supprimant de
θ les substitutions des variables libres de cet atome (grâce à la fonction
substitutionV ariablesLibres) et en faisant appel à la fonction nextMatch.
Dans le cas contraire (c’est la première tentative d’instanciation de cette
règle), instantiateRule recherche une première substitution pour le pre-
mier atome du corps de la règle rule à l’aide de la fonction firstMatch.
Lors de l’exécution de la boucle principale, elle vérifie tout d’abord qu’une
substitution a bien été trouvée pour l’atome courant a. Si c’est le cas, elle
recherche une première substitution pour l’atome suivant du corps de la
règle respectant la substitution partielle θ. Lorsque tous les atomes ont été
parcourus, une substitution complète est trouvée. Elle renvoie alors cette
substitution. Lorsque l’instanciation d’un atome échoue (aucune substi-
tution possible), elle revient sur l’atome précédent puis met à jour θ en
supprimant les substitutions des variables libres de cet atome. Ensuite,
elle fait appel à la fonction nextMatch recherchant la prochaine instan-
ciation possible pour cet atome. L’instanciation d’une règle rule échoue
lorsque plus aucune substitution n’est possible pour le premier atome.

En réalité, l’algorithme d’instanciation d’une règle r est légèrement
plus compliqué que cela car il faut tenir compte des atomes ajoutés dy-
namiquement aux ensembles IN et OUT durant la recherche et faire en
sorte d’essayer une et une seule fois chaque substitution possible. Ainsi,
ASPeRiX utilise des files d’atomes, dits atomes à propager, qui contiennent
tous les atomes ajoutés aux ensembles IN et OUT pendant l’instancia-
tion de la règle. Appelons ces files IN_a_propager et OUT_a_propager.
Quand toutes les instances d’une règle r, pour des ensembles IN0 et
OUT0 donnés, ont été générées, on extrait d’une file un atome à pro-
pager a_p dont le symbole de prédicat p apparaît dans le corps de la
règle r. Notons 〈IN0

′, OUT0
′〉 l’interprétation partielle obtenue en ajou-

tant a_p à 〈IN0, OUT0〉, et 〈IN,OUT 〉 représente l’interprétation par-
tielle 〈IN0 ∪ IN_a_propager,OUT0 ∪ OUT_a_propager〉. Le corps de
la règle est ordonné de façon à placer en premier les atomes dont le pré-
dicat est celui de l’atome à propager a_p (ce sont les atomes susceptibles
de s’unifier avec a_p). Puis on va marquer successivement chacun de ces
atomes de prédicat p. L’atome marqué ne peut prendre comme valeur que
celle de l’atome à propager a_p alors que les atomes qui suivent peuvent
prendre toute valeur possible dans 〈IN0

′, OUT0
′〉.

Ensuite, si l’instanciation du premier atome échoue, on marque l’atome
de prédicat p suivant et on recommence l’instanciation de la règle. Les
atomes qui précèdent l’atome marqué peuvent alors prendre comme va-
leurs toutes les valeurs dans 〈IN0, OUT0〉 (ce qui exclut la valeur de a_p
qui a déjà été essayée) tandis que l’atome marqué ne peut prendre comme
valeur que celle de l’atome à propager. Si l’instanciation du premier atome
échoue et qu’il n’y a plus d’autre atome à marquer, l’instanciation de la
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règle échoue.
Exemple 2. Soit la règle et les ensembles suivants :

r0 = a(X + Y )← a(X), b(X,Y ), a(Y ).
IN0 = {b(1, 1), b(1, 2)}
IN_a_propager = {a(1)}
IN0

′ = {b(1, 1), b(1, 2), a(1)}
IN = {b(1, 1), b(1, 2), a(1)}

On souhaite propager l’atome a(1) en instanciant la règle r0. Les
atomes à marquer (dont le symbole de prédicat est a) du corps de la
règle sont a(X) et a(Y ). Ils sont placés en début du corps de r0 qui est
ordonné ainsi : [a1 = a(X), a2 = a(Y ), a3 = b(X,Y )]. L’atome a1 = a(X)
est alors marqué et ne peut prendre comme unique valeur que celle de
l’atome à propager a(1). X est donc substitué par la valeur 1 dans θ.
Ensuite, l’atome suivant du corps de la règle, a2 = a(Y ), devient l’atome
courant et prend comme valeur la première parmi celles présentes dans
l’ensemble IN0

′ qui est également a(1). Y est substitué par la valeur 1
dans θ. On passe alors au dernier atome, a3 = b(X,Y ), qui ne possède au-
cune variable libre donc on vérifie simplement que l’atome b(1, 1) obtenu
en substituant b(X,Y ) par les valeurs de X et de Y dans la substitution θ
appartient bien à IN . Il ne reste plus d’atome à parcourir donc une sub-
stitution complète est trouvée. L’atome de tête a(X + Y ) prend alors les
valeurs de la substitution θ. Ainsi, l’algorithme de recherche en chaînage
avant pourra ajouter a(2) à IN ainsi qu’à la file IN_a_propager.

Ensuite, lors d’une nouvelle tentative d’instanciation de la règle pour
l’atome à propager a(1), on repart de la dernière substitution de la règle
avec θ = {X/1, Y/1} et on recherche une nouvelle substitution pour
l’atome a3 = b(X,Y ). Comme b(X,Y ) ne possède aucune variable libre,
il ne peut avoir d’autres substitutions que l’actuelle. On revient alors sur
l’atome a2 = a(Y ) qui lui non plus ne possède aucune autre substitution
dans IN0

′ (a(2) a été inféré après a(1) et n’est pas dans l’ensemble IN0
′

actuel). L’atome a1 = a(X) ne pouvant prendre que la valeur a(1) échoue
également. Comme le premier atome a échoué, on marque maintenant
l’atome a2 = a(Y ) (à la place de a(X)). L’atome a1 = a(X) ne pouvant
prendre comme valeur que les atomes de IN0, aucune substitution n’est
possible. On échoue donc sur le premier atome. Étant donné qu’il ne reste
plus d’atomes à marquer, l’instanciation de la règle se termine en échec
pour l’atome à propager a(1). Les ensembles deviennent les suivants :

IN0 = {b(1, 1), b(1, 2), a(1)}
IN_a_propager = {a(2)}
IN0

′ = {b(1, 1), b(1, 2), a(1), a(2)}
IN = {b(1, 1), b(1, 2), a(1), a(2)}

On extrait le prochain atome a(2) de la file à propager. Les atomes
a(X) et a(Y ) se retrouvent à nouveau atomes à marquer. On recommence
l’instanciation de la règle avec l’atome a1 = a(X) qui est l’atome marqué.
X est substitué par la valeur 2 car seule la valeur de l’atome à propager
a(2) est autorisée. On passe alors à l’atome suivant a2 = a(Y ) où Y peut
être substitué par la valeur 1 car a(1) ∈ IN0

′. L’atome b(X,Y ) ne possède
pas de variable libre et, comme l’atome b(2, 1) respectant la substitution
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a(X + Y ) ← a(X), a(Y ), b(X,Y )
*** Premier parcours ***
a(1) - - (a1 marqué)
a(1) a(1) -
a(1) a(1) b(1, 1) ⇒ instanciation complète
*** Deuxième parcours ***
a(1) a(1) NO
a(1) NO -
NO - - ⇒ échec
NO - - (a2 marqué) ⇒ échec

Table 1 – Décomposition des instanciations de la règle r0 pour l’atome à pro-
pager a(1) (exemple 1)

θ = {X/2, Y/1} n’appartient pas à l’ensemble IN , l’atome b(X,Y ) n’a
aucune substitution possible. On tente alors d’instancier a2 = a(Y ) avec
sa prochaine valeur possible 2 (car a(2) ∈ IN0

′). De nouveau, l’atome
b(2, 2) respectant la substitution θ = {X/2, Y/2} n’appartient pas à IN
et l’atome b(X,Y ) n’a aucune substitution possible. On revient alors à
a2 = a(Y ) qui n’a plus aucune valeur possible. On revient à a1 = a(X)
qui à son tour n’a plus de valeur possible étant donné que sa seule valeur
autorisée était la valeur 2 de l’atome à propager a(2).

Le premier atome marqué ayant échoué, on reprend l’instanciation en
marquant le second atome a(Y ) et on redémarre l’instanciation de la règle.
Le premier atome a1 = a(X) peut prendre les valeurs de IN0. X est donc
substitué par la valeur 1. L’atome a2 = a(Y ) substitue Y par la valeur 2 de
l’atome à propager a(2). L’atome a3 = b(X,Y ) n’a aucune variable libre
et, comme b(1, 2) respectant la substitution θ = {X/1, Y/2} appartient
à IN , une substitution complète est trouvée. L’atome de tête a(X + Y )
prend alors les valeurs de la substitution θ. Ainsi, l’algorithme de recherche
en chaînage avant pourra ajouter a(3) à IN et à la file IN_a_propager.

Ensuite, lors d’une nouvelle tentative d’instanciation de la règle r0,
l’atome à propager est toujours a(2). On repart de la dernière substitution
de la règle, θ = {X/1, Y/2}, et on recherche une nouvelle substitution pour
l’atome a3 = b(X,Y ). Comme b(X,Y ) ne possède aucune variable libre,
il ne peut avoir d’autres substitutions que la substitution actuelle. On
revient alors sur l’atome a2 = a(Y ) qui lui non plus ne possède aucune
autre substitution car l’atome marqué n’accepte que la valeur 2 de l’atome
à propager a(2). L’atome a1 = a(X) échoue également car plus aucune
valeur n’est disponible (il ne peut prendre pour valeurs celles de IN0,
donc ni l’atome à propager a(2), ni a(3) apparu après a(2) dans IN ,
ne sont possibles). Étant donné qu’il ne reste plus d’atomes à marquer,
l’instanciation de la règle en échec se termine pour cet atome à propager.
On passe alors à la propagation de l’atome a(3) en tentant à nouveau
d’instancier la règle r0. Cette tentative d’instanciation ne donnera rien.
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a(X + Y ) ← a(X), a(Y ), b(X,Y )
*** Premier parcours ***
a(2) - - (a1 marqué)
a(2) a(1) -
a(2) a(1) NO
a(2) a(2) -
a(2) a(2) NO
a(2) NO -
NO - - ⇒ échec
a(1) - - (a2 marqué)
a(1) a(2) -
a(1) a(2) b(1, 2) ⇒ instanciation complète
*** Deuxième parcours ***
a(1) a(2) NO
a(1) NO -
NO - - ⇒ échec

Table 2 – Décomposition des instanciations de la règle r0 pour l’atome à pro-
pager a(2) (suite exemple 1)

5 Le solveur ASPeRiX
ASPeRiX [25] est un solveur ASP développé en C++ qui a pour par-

ticularité d’intégrer la phase d’instanciation d’un programme ASP à la
phase de recherche de modèle stable. En effet, les règles d’un programme
ASP sont instanciées à la volée durant le calcul des modèles stables. Cela
est rendu possible grâce à une recherche de modèles stables basée sur les
règles [24] contrairement à la majorité des solveurs existants qui se base
sur les atomes. En outre, ASPeRiX impose que les règles d’un programme
ASP soient sûres c’est à dire que chaque variable apparaissant dans une
règle doit apparaître dans le corps positif.

La recherche de modèle stable d’ASPeRiX pour un programme avec
variables P repose sur la construction d’instances de règles à partir des
atomes présents dans les ensembles IN et OUT . Ici, on considère que les
contraintes sont représentées avec le symbole ⊥ en tête de règle. Initia-
lement, IN = ∅ et OUT = {⊥} 2. Ensuite, deux types d’inférences se
succèdent tour à tour (voir figure 1) :

– une phase de propagation déterministe qui consiste à déclencher
toute instance de règle supportée et débloquée en ajoutant la tête
de règle dans l’ensemble IN ,

– une phase de point de choix non déterministe qui choisit une instance
de règle non monotone supportée et non bloquée r0 et décide soit
de forcer son déclenchement durant la prochaine phase de propaga-
tion en ajoutant le corps négatif de la règle dans l’ensemble OUT ,

2. Comme les ensembles d’atomes IN et OUT sont disjoints, le symbole ⊥ ne peut appar-
tenir à IN lors de la construction de l’interprétation partielle 〈IN,OUT 〉 d’un programme P
sous peine de provoquer un échec dans la construction du modèle stable en cours
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ou alors d’interdire son déclenchement en ajoutant une contrainte
⊥ ← corps−(r0) au programme ASP permettant d’empêcher que la
totalité des atomes du corps négatif de la règle appartienne à OUT .

Tout au long de la recherche, la condition IN ∩ OUT = ∅ est véri-
fiée. Lorsque plus aucune propagation ni point de choix ne peuvent être
effectués, l’ensemble IN représente alors un modèle stable.

"
"
"
"
"
"
"
"
"
"
"b

b
b
b
b
b
b
b
b
b
b

Bloque r0

(P, 〈IN,OUT 〉)

(P, 〈IN,OUT 〉)

Applique r0

Phase de propagation
ajout des têtes de règles déclenchables dans IN

(P, 〈IN,OUT ∪ corps−(r0)〉) (P ∪ {⊥ ← corps−(r0)}, 〈IN,OUT 〉)

Choix d’une instance de règle non monotone supportée et non bloquée r0

Figure 1 – Procédure de recherche d’ASPeRiX

5.1 Déroulement de l’algorithme principal
Comme évoqué précedemment, l’algorithme principal d’ASPeRiX est

basé sur la construction de deux ensembles disjoints d’atomes, IN et
OUT , au fur et à mesure de la recherche de modèle stable grâce à une
alternance de deux phases principales. D’une part, une phase de propa-
gation qui instancie les règles déclenchables qui peuvent être déduites à
partir des éléments dans IN et OUT et ajoute les têtes de règles dans
l’ensemble IN . D’autre part, une phase de point de choix qui force ou in-
terdit le déclenchement d’une règle instanciée non monotone. Par ailleurs,
ASPeRiX utilise également un ensembleMBT (must be true) d’atomes qui
nécessitent d’appartenir au modèle stable pour éviter une contradiction.
Cet ensemble contient des éléments qui devront appartenir à l’ensemble
IN mais n’ont pas encore prouvé leur appartenance. Par exemple, si on
a une contrainte ⊥ ← a, not b. avec a ∈ IN et b indéterminé, on peut en
déduire que b doit nécessairement appartenir au modèle stable pour que
la contrainte ne s’applique pas. b sera alors ajouté à l’ensemble MBT .
Cet ensemble est utilisé durant la phase de propagation afin de réduire
l’espace de recherche. Ainsi, si durant la phase de propagation on a une
règle c← b, not d avec b ∈MBT (b /∈ IN) et d ∈ OUT , on ajoutera alors
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la tête de règle c à l’ensemble MBT .
Les règles d’un programme P sont rangées selon les composantes forte-

ment connexes (CFC) du graphe des dépendances de P . On note pred(l)
le prédicat d’un atome a 3. Les noeuds du graphe des dépendances d’un
programme P sont ses prédicats et les arcs sont définis par {(p, q)|∃r ∈
P, p = pred(tête(r)), q ∈ pred(corps(r))}. Les composantes fortement
connexes {C1, ..., Cn} sont ordonnées de sorte que si i < j aucun prédicat
de Ci ne dépend de prédicats de Cj , autrement dit, il n’existe aucun che-
min dans le graphe qui a pour origine un prédicat de Ci et pour extrémité
un prédicat de Cj . On dit qu’une règle r appartient à une CFC C si son
prédicat de tête est inclus dans la composante C.
Exemple 3. Soit le programme P3 suivant :

n(1).
n(X + 1)← n(X), (X + 1) <= 2.
a(X)← n(X), not b(X), not b(X + 1).
b(X)← n(X), not a(X).
c(X)← n(X), not b(X + 1).


Les composantes fortement connexes (CFC) du graphe de P3 sont C1 =
{n}, C2 = {a, b} et C3 = {c} (voir figure 2).

Figure 2 – Graphe des dépendances de P3

L’algorithme de recherche de modèle stable consiste à résoudre une
à une les CFC {C1, ..., Cn} d’un programme P en commençant par C1.
Lorsqu’on ne peut plus faire de point de choix sur la CFC courante, on dit
que les prédicats de la CFC sont résolus. Cela signifie que l’on ne peut plus
rien déduire à partir de ces prédicats. Les instances des prédicats de la
CFC courante qui ne sont pas dans IN sont alors implicitement ajoutées
à OUT de la manière suivante : pour chaque prédicat p appartenant à la
CFC courante et pour chaque atome a tel que pred(a) = p, a /∈ IN ⇒ a ∈
OUT .

Comme évoqué précédemment, les règles d’un programme P sont ins-
tanciées à la volée pendant les phases de propagation et de points de choix.
Ainsi, le programme propositionnel ground(P ) contenant toutes les ins-
tances des règles d’un programme P n’est jamais réellement calculé. Les
phases de propagation et de points de choix sont exécutées dans l’algo-
rithme de résolution de modèle stable d’ASPeRiX par les fonctions γpro et

3. cette notation est étendue à des ensembles d’atomes
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γcho. La fonction γpro recherche une instance de règle déclenchable parmi
les CFC non résolues (la CFC courante et les suivantes), c’est à dire une
règle dont la tête peut être déduite à partir des éléments dans IN et OUT .
On note subst(r) l’ensemble de toutes les instanciations qui ont été pro-
pagées pour la règle r et Subst =

⋃
r∈P subst(r). La fonction γcho quant à

elle choisit une règle à appliquer dans la CFC courante lorsque plus rien
ne peut être propagé. Pour qu’une règle soit applicable, il faut que son
corps positif soit inclus dans l’ensemble IN et qu’aucun des éléments du
corps négatif n’appartienne à l’ensemble IN . Les fonctions γpro et γcho
sont définies de la façon suivante :

– γpro(P, IN,OUT,CFC, Subst) : fonction non déterministe qui sé-
lectionne une règle (ou une contrainte) instanciée r appartenant à
une CFC supérieure ou égale à la CFC courante dans le graphe des
dépendances de P telle que corps+(r) ⊆ IN , corps−(r) ⊆ OUT et
r ∈ ground(P )\Subst ou retourne NULL si une telle règle n’existe
pas.

– γcho(P, IN,OUT,CFC, Subst) : fonction non déterministe qui sé-
lectionne une règle instanciée r appartenant à la CFC courante
dans le graphe des dépendances de P telle que corps+(r) ⊆ IN ,
corps−(r) ∩ IN = ∅ et r ∈ ground(P )\Subst ou retourne NULL si
une telle règle n’existe pas.

La fonction solve(PR, PK , IN, OUT, MBT, CFC, Subst) (voir algo-
rithme 2) décrit le déroulement de l’algorithme de recherche d’un modèle
stable pour un programme P . PK représente l’ensemble des contraintes de
P et PR les autres règles. À noter que l’algorithme de la fonction solve pré-
senté ici décrit le calcul d’un modèle stable (ou aucun si le programme est
inconsistant) grâce au booléen stop qui arrête la recherche dès lors qu’un
modèle stable a été trouvé. Cet algorithme peut être étendu aisément pour
le calcul d’un nombre arbitraire de modèles stables. Initialement, IN = ∅,
OUT = {⊥},MBT = ∅ et CFC prend pour valeur l’indice de la première
composante fortement connexe.

L’étape de propagation consiste à déclencher successivement toute ins-
tance de règle supportée et débloquée r0 à l’aide de la fonction γpro(PR ∪
PK ,IN ∪ MBT , OUT , CFC, Subst) qui sélectionne et instancie une
unique règle du programme pouvant être déclenchée. Si une telle règle
r0 existe, son atome de tête doit appartenir au modèle stable que l’on
recherche. Il est alors ajouté à l’ensemble IN si le corps positif de la règle
est inclus dans l’ensemble IN ou bien ajouté à l’ensembleMBT lorsqu’au
moins un atome a du corps positif de la règle n’a pas encore prouvé son
appartenance à IN (a ∈ MBT mais a /∈ IN). Par ailleurs, un atome
de tête qui est ajouté à IN doit être retiré de l’ensemble MBT si il y
apparaît puisque une preuve de son appartenance au modèle stable a été
trouvée. Lorsque plus aucune instance de règle supportée et débloquée r0
ne peut être déclenchée, on vérifie que les ensembles IN ∪MBT et OUT
sont disjoints et on passe à la phase de choix si aucune contradiction n’est
détectée.

L’étape de choix cherche à appliquer une instance de règle supportée
et non bloquée r0 grâce à la fonction γcho(PR, IN , OUT , CFC, Subst)
qui sélectionne et instancie une unique règle applicable de PR dont la tête
de la règle appartient à la CFC courante. Si r0 existe, son corps négatif
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est ajouté à OUT pour forcer son déclenchement lors de la prochaine
phase de propagation et on rappelle la fonction solve avec ses nouveaux
paramètres. Lorsqu’un rappel récursif à la fonction solve mène à un échec,
on revient en arrière et on bloque la dernière instance de règle applicable
r0. Pour cela, on fait en sorte que la règle choisie ne puisse plus être
utilisée en interdisant le fait que corps−(r0) ⊆ OUT . On distingue deux
cas de figure. Si le corps négatif de r0 ne contient qu’un seul atome alors
celui-ci est ajouté à l’ensembleMBT . Sinon, on ajoute une contrainte qui
empêche l’ensemble des atomes du corps négatif d’appartenir à OUT 4.

Lorsque plus aucun point de choix n’est possible, la CFC courante
peut être résolue. Avant de passer à la résolution des CFC suivantes, on
s’assure qu’aucun élément deMBT n’est une instance d’un prédicat de la
CFC courante. Si un tel élément existe dans MBT , les ensembles MBT
et OUT ne seraient plus disjoints. En effet, lorsqu’une CFC est résolue,
toute instance de prédicat qui n’apparaît pas dans IN est alors implicite-
ment ajoutée à OUT . Ainsi, si un élément de MBT est une instance d’un
prédicat de la CFC courante, un échec est constaté. On revient alors au
dernier point de choix et on bloque la règle précédemment choisie. Lorsque
la dernière CFC est résolue, l’ensemble IN représente un modèle stable de
P si aucune contrainte ne peut être appliquée lors de l’appel à la fonction
γcheck définie de la manière suivante :

– γcheck(P, IN,OUT,CFC) : fonction qui vérifie s’il existe une contrainte
c tel que corps+(c) ⊆ IN et corps−(c) ∩ IN = ∅ ou retourne faux
dans le cas contraire.

4. Ici on considère seulement les atomes du corps négatif de r0 appartenant à la CFC
courante car ceux des CFC inférieures à la CFC courante sont déjà résolus et par conséquent
appartiennent nécessairement à OUT
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Algorithm 2: solve
Function solve(PR, PK , IN, OUT, MBT, CFC, Subst);
repeat // Phase de propagation

r0 ← γpro(PR ∪ PK , IN ∪MBT,OUT,CFC, Subst);
if r0 6= NULL then

if (corps+(r0) ∩MBT ) 6= ∅ then
MBT ←MBT ∪ {tête(r0)};

else
IN ← IN ∪ {tête(r0)};
if (tête(r0) ∈MBT ) then

MBT ←MBT\{tête(r0)};

until r0 = NULL;
if ((IN ∪MBT ) ∩OUT ) 6= ∅ then // Contradiction détectée

return false;
else

r0 ← γcho(PR, IN,OUT,CFC, Subst);
if r0 = NULL then // La CFC courante est résolue

if (pred(MBT ) ∩ pred(CFC)) 6= ∅ then
if ¬derniere(CFC) then

solve(PR, PK , IN,OUT,MBT,CFC + 1, Subst);
else

if γcheck(PK , IN,OUT,CFC) then // Il existe une
contrainte non satisfaite

return false;
else// Un modèle stable est trouvé

return IN ;

else// Un atome appartenant à MBT est non prouvable
return false;

else//Point de choix
stop← solve(PR, PK , IN,OUT ∪ corps−(r0),MBT,CFC, Subst);
if ¬stop then

atomes← {a ∈ corps−(r0)|pred(a) ∈ pred(CFC)};
if (|atomes| = 1) then

MBT ←MBT ∪ atomes;
else

PK ← PK ∪ {⊥ ← ∪ai∈atomes not ai};
stop← solve(PR, PK , IN,OUT,MBT,CFC, Subst);

return stop ;
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Figure 3 – Arbre de résolution des modèles stables de P3

Exemple 4. Le déroulement de l’algorithme d’ASPeRiX pour le pro-
gramme P3 (voir exemple 3) est représenté par l’arbre de la figure 3.
Au départ, IN = ∅, OUT = {⊥}, MBT = ∅ et la CFC courante est
la composante C1 = {n}. Après une première propagation, n(1) et n(2)
se retrouvent dans IN grâce aux règles déclenchables n(1). et n(2) ←
n(1), (1 + 1) <= 2. Aucun point de choix ne peut être effectué. La pre-
mière CFC est alors résolue et comme MBT est vide, la composante
C2 = {a, b} devient alors la CFC courante.

Ensuite, un premier point de choix a(1) ← n(1), not b(1), not b(2).
est effectué sur la CFC courante. On force alors la règle à être déclen-
chée en ajoutant b(1) et b(2) à l’ensemble OUT . Une nouvelle phase de
propagation permet de déterminer que a(1) et c(1) appartiennent à IN
car a(1) ← n(1), not b(1), not b(2). et c(1) ← n(1), not b(2). sont dé-
clenchables. Après cela, un nouveau point de choix est effectué et force
le déclenchement de a(2) ← n(2), not b(2), not b(3). en ajoutant l’atome
b(3) à l’ensemble OUT . Une nouvelle phase de propagation détermine que
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a(2) et c(2) appartiennent à IN car a(2) ← n(2), not b(2), not b(3). et
c(2) ← n(2), not b(3). sont déclenchables. La deuxième CFC est alors ré-
solue car plus aucune règle n’est applicable. Comme MBT est toujours
vide, la composante C3 = {c} devient la CFC courante. De la même
façon, rien ne peut être propagé ni appliqué dans la CFC C3. Comme
aucune contrainte n’est applicable, on obtient donc un premier modèle
stable {a(1), a(2), c(1), c(2), n(1), n(2)}.

Si l’on souhaite trouver de nouveaux modèles stables, on revient au
dernier point de choix a(2) ← n(2), not b(2), not b(3). de la composante
C2 et on bloque la règle en ajoutant une contrainte ⊥ ← not b(2), not b(3).
Un nouveau point de choix est effectué et force le déclenchement de
b(2) ← n(2), not a(2). en ajoutant l’atome a(2) à l’ensemble OUT . Du-
rant la phase de propagation, b(2) est ajouté à l’ensemble IN car b(2)←
n(2), not a(2). est déclenchable. b(2) se retrouve alors dans IN et OUT
ce qui mène à un échec.

On revient alors au point de choix b(2)← n(2), not a(2). de la compo-
sante C2 et on bloque la règle en ajoutant a(2) à l’ensemble MBT . Plus
aucun point de choix ne peut être effectué mais l’ensemble MBT contient
un atome de la CFC courante ce qui mène à un nouvel échec. L’algorithme
revient alors au premier point de choix a(1)← n(1), not b(1), not b(2). de
la composante C2, bloque la règle et recherche à nouveau d’éventuels mo-
dèles stables.

5.2 Les fonctions γ

Les fonctions γ ont un rôle majeur dans les deux étapes importantes de
la recherche de modèle stable. La fonction γpro intervient durant la phase
de propagation et sélectionne des règles instanciées déclenchables, permet-
tant ainsi d’ajouter les têtes de règles dans l’ensemble IN (ou MBT ). La
fonction γcho quant à elle intervient durant la phase de point de choix.
Elle sélectionne une règle instanciée applicable dont le déclenchement sera
forcé ou interdit durant la prochaine phase de propagation. Enfin, la fonc-
tion γcheck intervient seulement pour vérifier si une contrainte est appli-
cable lorsque plus aucune autre règle ne peut être déclenchée ou appliquée.
Comme le principe du solveur ASPeRiX est d’instancier des règles d’un pro-
gramme ASP à la volée durant la recherche de modèle stable, les fonctions
γ requièrent des appels à la fonction instantiateRule (voir section 4) per-
mettant de réaliser des instanciations des règles avec variables susceptibles
d’être déclenchées ou appliquées.

5.2.1 γpro

La fonction γpro recherche une règle à déclencher à partir des éléments
déjà présents dans les ensembles IN et OUT . Pour cela, elle recherche
une instanciation complète telle que le corps positif soit inclus dans IN
et le corps négatif soit inclus dans OUT parmi un ensemble R de règles
contenant les prédicats des atomes à propager c’est à dire les atomes
récemment ajoutés aux ensembles IN et OUT qui n’ont pas encore été
utilisés pour la phase de propagation. Ainsi, lorsque un atome a est ajouté
à l’ensemble IN (resp. OUT ), toutes les règles contenant pred(a) dans leur
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corps positif (resp. corps négatif) seront comprises dans l’ensemble R lors
du prochain appel à γpro afin de propager cet atome et obtenir de nouvelles
règles déclenchables (si il en existe). Lors du premier appel à la fonction
solve, l’ensemble R contient toutes les règles qui possèdent un prédicat
d’un atome apparaissant dans un fait. Lors d’un appel après un point de
choix, l’ensemble R contient toutes les règles qui possèdent dans leur corps
négatif les prédicats des atomes ajoutés à OUT durant ce point de choix.
Enfin, lors d’un appel après le passage à la CFC suivante, l’ensemble R
contient toutes les règles qui possèdent dans leur corps négatif un prédicat
qui vient d’être résolu afin de traiter les instances ajoutées implicitement
à OUT car n’apparaissant pas dans IN .

L’algorithme de la fonction γpro choisit une règle rule parmi l’ensemble
R (la première règle de cet ensemble) et tente de trouver une instanciation
qui peut être déclenchée. Pour cela, il appelle la fonction instantiateRule
qui renvoie la prochaine instanciation pouvant être déclenchée pour la
règle rule si elle existe. Dans le cas où la règle rule ne contient plus
aucune instanciation déclenchable, γpro supprime la règle de l’ensemble R
et passe à la prochaine règle. Ce processus est réitéré jusqu’à ce qu’une
règle instanciée déclenchable soit trouvée ou bien qu’il ne reste plus aucune
règle dans l’ensemble R.

Algorithm 3: γpro
Function γpro(P, IN,OUT,CFC, Subst);
R← Ensemble de règles (contraintes inclus) contenant les prédicats des
atomes à propager;
if R 6= ∅ then

repeat
rule← premier(R);
/* Recherche une instanciation de la règle avec

corps+ ⊆ IN et corps− ⊆ OUT */
θ ← instantiateRule(rule, γpro, IN,OUT, Subst);
if θ = NULL then

R← R\{rule};
until θ 6= NULL or R = ∅;
if θ 6= NULL then

/* Une règle instanciée déclenchable est trouvée */
subst(rule)← subst(rule) ∪ {θ};
return θ(rule);

else
return NULL;

else
return NULL;

Exemple 5. Reprenons le déroulement de l’algorithme de recherche de
modèle stable pour le programme P3 (voir exemple 3) représenté par
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l’arbre de la figure 3. Après le premier point de choix, c’est-à-dire a(1)←
n(1), not b(1), not b(2)., les atomes b(1) et b(2) sont ajoutés à l’ensemble
OUT pour forcer le déclenchement de la règle. Lors de la phase de pro-
pagation qui suit ce point de choix, plusieurs appels à la fonction γpro
sont exécutés. Lors du premier appel, les atomes à propager sont b(1) et
b(2) qui viennent d’être ajoutés à OUT et l’ensemble R est constitué de
toutes les règles contenant le prédicat b dans leur corps négatif. Cet en-
semble R contient alors les règles a(X)← n(X), not b(X), not b(X+1). et
c(X)← n(X), not b(X+1). On choisit la première règle de l’ensemble R et
on trouve une instanciation déclenchable a(1) ← n(1), not b(1), not b(2).
γpro renvoit alors l’instanciation de la règle et l’algorithme de recherche
de modèle stable se charge d’ajouter a(1) dans IN . Lors du prochain ap-
pel à γpro, l’ensemble R doit contenir, en plus de ses règles précédentes,
toutes les règles contenant le prédicat a de l’atome à propager a(1) dans
leur corps positif (car a(1) a été ajouté à IN). Comme aucune règle ne
respecte cette condition, l’ensemble R contient toujours uniquement ses
deux règles précédemment ajoutées. γpro recherche alors une nouvelle ins-
tanciation déclenchable de la règle a(X)← n(X), not b(X), not b(X +1).
Aucune instanciation ne peut être trouvée et la règle est retirée de l’en-
semble R. γpro recherche ensuite une instanciation déclenchable de la règle
c(X) ← n(X), not b(X + 1). L’instanciation c(1) ← n(1), not b(2). est
alors renvoyée à l’algorithme de recherche de modèle stable qui ajoute
c(1) dans IN . Lors de l’appel suivant à la fonction γpro, les règles conte-
nant dans leur corps positif le prédicat c de l’atome à propager c(1)
sont ajoutées à l’ensemble R. Comme précédemment, aucune règle ne
respecte cette condition et l’ensemble R contient toujours uniquement
la règle c(X) ← n(X), not b(X + 1). Une nouvelle instanciation déclen-
chable est recherchée pour cette règle mais mène à un échec. La règle
c(X)← n(X), not b(X + 1). est alors retirée de l’ensemble R qui devient
vide. γpro renvoie alors la valeur NULL et la phase de propagation de
l’algorithme de recherche de modèle stable se termine.

5.2.2 γcho

La fonction γcho est exécutée lorsque plus aucune règle ne peut être
déclenchée alors qu’il reste des CFC à résoudre. Elle cherche une règle
instanciée applicable appartenant à la CFC courante (une règle telle que
l’atome de tête appartient à la CFC courante). Les règles applicables sont
telles que leur corps positif est inclus dans l’ensemble IN et qu’aucun
élément de leur corps négatif n’appartient à ce même ensemble IN .

L’algorithme de la fonction γcho présente des similitudes avec celui de
γpro. γcho recherche une règle applicable parmi un ensemble R de règles de
la CFC courante ayant dans leur corps négatif un ou plusieurs prédicats
de la CFC courante (les prédicats non résolus). Pour cela, γcho choisit
la première règle appartenant à cet ensemble R avant de faire appel à
la fonction instantiateRule recherchant la prochaine instanciation appli-
cable pour la règle étudiée. De manière analogue à γpro, le processus est
réitéré jusqu’à ce qu’une instanciation applicable soit trouvée pour une
règle de l’ensemble R ou bien qu’il ne reste plus aucune règle susceptible
d’être appliquée dans R.
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Algorithm 4: γcho
Function γcho(P, IN,OUT,CFC, Subst);
R← Ensemble de règles de la CFC courante telles que le corps négatif
contient au moins un prédicat non résolu;
if R 6= ∅ then

repeat
rule← premier(R);
/* Recherche une instanciation de la règle avec

corps+ ⊆ IN et corps− ∩ IN = ∅ */
θ ← instantiateRule(rule, γcho, IN,OUT, Subst);
if θ = NULL then

R← R\{rule};
until θ 6= NULL or R = ∅;
if θ 6= NULL then

/* Une règle instanciée applicable est trouvée */
return θ(rule);

else
return NULL;

else
return NULL;

Exemple 6. Reprenons le déroulement de l’algorithme de recherche de
modèle stable pour le programme P3 (voir exemple 3) représenté par
l’arbre de la figure 3. Après que la première CFC soit résolue, un pre-
mier point de choix est effectué sur la composante courante C2 = {a, b} à
l’aide de la fonction γcho. Les règles de la composante C2 qui contiennent
dans leur corps négatif au moins un des prédicats a ou b de C2 sont ajoutés
à l’ensemble R de règles susceptibles d’être appliquées. Les règles a(X)←
n(X), not b(X), not b(X + 1). et b(X) ← n(X), not a(X). appartiennent
alors à cet ensemble R. γcho recherche ensuite une instanciation appli-
cable pour la première règle de cet ensemble et le point de choix a(1) ←
n(1), not b(1), not b(2). est retourné à l’algorithme de recherche de modèle
stable. Après une phase de propagation, γcho recherche une nouvelle ins-
tanciation applicable de la règle a(X)← n(X), not b(X), not b(X+1). et le
point de choix a(2)← n(2), not b(2), not b(3). est retourné à l’algorithme
de recherche de modèle stable. Après une nouvelle phase de propagation,
γcho recherche en vain une nouvelle instanciation applicable de la règle
a(X) ← n(X), not b(X), not b(X + 1). Cette dernière est alors retirée
de l’ensemble R et γcho recherche alors une instanciation applicable de la
règle b(X)← n(X), not a(X). qui mène également à un échec. L’ensemble
R se retrouve vide et la fonction γcho renvoie NULL à l’algorithme de re-
cherche de modèle stable pour signifier que plus aucun point de choix ne
peut être effectué sur la CFC courante.
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5.2.3 γcheck

La fonction γcheck s’exécute dès lors que plus aucun point de choix n’est
possible pour la dernière CFC. Elle vérifie qu’aucune contrainte contenant
dans son corps négatif un ou plusieurs prédicats de la dernière CFC ne
peut être appliquée afin de déterminer si l’ensemble IN obtenu est un
modèle stable.

L’algorithme de γcheck est similaire à celui de γcho. Il recherche une
contrainte instanciée applicable parmi un ensemble C de contraintes dont
le corps négatif contient un ou plusieurs des prédicats de la dernière CFC.
γcheck choisit une contrainte appartenant à l’ensemble C et fait appel
à la fonction instantiateRule qui recherche une instanciation applicable
pour la contrainte. Si aucune contrainte instanciée n’est applicable pour
l’ensemble de contraintes C, l’algorithme renvoie faux et l’ensemble IN
représente alors un modèle stable du programme.

Algorithm 5: γcheck
Function γcheck(P, IN,OUT,CFC);
C ← Ensemble de contraintes tel que le corps négatif contient au moins
un prédicat non résolu;
if C 6= ∅ then

repeat
constraint← premier(C);
/* Recherche une instanciation de la contrainte avec

corps+ ⊆ IN et corps− ∩ IN = ∅ */
θ ← instantiateRule(constraint, γcheck, IN,OUT, ∅);
if θ = NULL then

C ← C\{constraint};
until θ 6= NULL or C = ∅;
if θ 6= NULL then

/* Une contrainte instanciée applicable est trouvée */
return true;

else
return false;

else
return false;
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6 Études théoriques d’ASP au premier ordre
Nous nous intéressons dans cette section aux études théoriques exis-

tantes s’intéressant à l’extension de l’ASP au premier ordre.

Tout d’abord, certains travaux s’intéressent particulièrement aux ap-
plications des logiques de description et correspondent dans l’objectif à
l’orientation que nous cherchons à mettre en place pour les extensions
d’ASP. Ces travaux sont fortement guidés par les applications. Ainsi, dans
[28], les auteurs s’attachent à représenter une base de données pratique
décrivant des informations en chimie appelée ChEBI (pour database and
ontology of Chemical Entities of Biological Interest). Ces informations sont
représentées grâce à des ontologies codées en DL. Pour réaliser ce codage,
et dans la mesure où les quantificateurs utilisés dans l’ASP standard sont
implicitement des quantificateurs universels, les auteurs proposent une ex-
tension de l’ASP ciblée sur l’introduction des quantificateurs existentiels
dans un cadre restreint à leur application.

Dans ces travaux, les auteurs s’inspirent des règles existentielles pour
introduire des quantificateurs existentiels dans les règles non-monotones.
L’objectif du travail est d’introduire des quantificateurs existentiels dans
les règles non-monotones. Il s’appuie sur les réflexions menées dans le
cadre des règles existentielles. Une séparation entre les faits et les règles
est effectuée (alors qu’en ASP, toutes les informations sont codées sous
forme de règles). Par rapport aux règles ASP traditionnelles, les extensions
concernent l’introduction d’un quantificateur existentiel en tête de règle
et la représentation des informations par des ensembles d’atomes. D’un
autre côté, certaines limitations sont imposées. La principale concerne la
construction de la partie négative de la règle qui ne permet l’utilisation
que d’un seul not (et non de plusieurs comme dans les règles tradition-
nelles). Le traitement des quantificateurs existentiels se fait par le biais de
la skolémisation. Une autre restriction de ce travail concerne le fait qu’un
modèle stable unique est calculé (et non pas plusieurs modèles concur-
rents). Pour pouvoir déterminer ce modèle stable unique, on calcule une
stratification basée sur les liens entre les règles (influences positive et né-
gative). Les influences positives et négatives consistent à exprimer les liens
entre les atomes présents en commun dans les parties positives et néga-
tives de deux règles. C’est l’existence de cette stratification qui assure
l’existence d’un modèle stable unique.

Ce travail, guidé par une application concrète, s’attache à chercher
comment trouver une réponse au programme dans le cas d’une exten-
sion d’ASP relativement limitée. D’un autre côté, un nombre en forte
croissance de travaux commence à s’intéresser à un traitement d’un réel
premier ordre en ASP et proposent des sémantiques nouvelles pour traiter
le premier ordre. Ces travaux sont pour l’instant purement théoriques et
ne s’attachent pas à la mise en œuvre pratique des solutions.

Les discussions concernant les quantificateurs existentiels et la pro-
grammation logique sont assez anciennes (par exemple, voir le fil de dis-
cussion « Do We Need Existential Quantifiers in Logic Programming »
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daté de 2007 5).
L’essentiel des travaux théoriques à propos de l’ASP au premier ordre

tiennent leur base de [12, 13]. Par exemple, il existe des travaux dans
lesquels ont été ajoutées des préférences entre les règles [3, 2]. Dans les
travaux initiaux, l’idée de base est d’essayer de donner un formalisme
général permettant de définir la sémantique de toutes les constructions
existant dans les différents solveurs comme par exemple les règles disjonc-
tives, les règles de choix, les agrégats. Ce formalisme fournit également
une base théorique pour étudier les propriétés de programmes. Pour ce
faire, les auteurs abandonnent les définitions habituelles de l’ASP à savoir
le grounding, le réduit et le calcul des modèles à base de point fixe. L’idée
est de voir un programme logique comme une formule de premier ordre
F à laquelle on applique un opérateur SM proche de la circonscription
[29, 30]. SM [F ] est une formule du second ordre obtenue par une trans-
formation syntaxique de F . Un modèle de F va alors être dit stable s’il
satisfait SM [F ]. Cette sémantique a été étendue dans [21, 14] pour traiter
les agrégats, puis dans [22] pour introduire les quantificateurs généralisés.

Un autre sémantique pour l’ASP de premier ordre est celle de la logique
de l’équilibre quantifiée (QEL pour Quantified Equilibrium Logic) [33], une
extension au premier ordre de la logique de l’équilibre [31]. Ces logiques
sont basées sur les logiques du here-and-there. Un modèle de l’équilibre
étant un modèle HT qui est total et minimal. Il est montré dans [13] que,
pour une classe de théories correspondant aux programmes, les modèles
stables et les modèles de l’équilibre coïncident.

Truszczynski [40] propose une autre caractérisation de l’ASP de pre-
mier ordre dans une logique propositionnelle infinitaire (infinitary propo-
sitional logic). Ces travaux s’inspirent des notions habituelles en ASP de
grounding et de réduit. Le grounding d’une formule existentielle (resp.
universelle) va se présenter sous forme d’une disjonction (resp. conjonc-
tion) éventuellement infinie de formules propositionnelles. Le concept de
réduit d’un ensemble de formules propositionnelles est étendu au cas in-
finitaire. Et les modèles stables des formules de premier ordre sont alors
définis comme les modèles stables de leur grounding, ou encore E est un
modèle stable de F ssi E est un modèle minimal du réduit du grounding de
F par E (gr(F )E). Cette troisième notion de modèle stable est équivalente
aux deux précédentes : celle avec l’opérateur SM et celle de la logique de
l’équilibre quantifiée. Cette approche est étendue dans [23] pour traiter
les quantificateurs généralisés.

Ces approches, dites de premier ordre, s’attaquent à deux limites de
l’ASP classique : une limite syntaxique aux règles propositionnelles et
une limite sémantique aux interprétations de Herbrand. D’autres travaux
restreignent leur angle d’attaque.

Par exemple, l’ASP ouvert (Open Answer Set Programming) [19, 20],
considère des interprétations de Herbrand étendues où chaque constante
est interprétée par elle-même (l’hypothèse du nom unique est donc adop-

5. http ://www.cs.utexas.edu/∼vl/tag/existential
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tée), mais où on autorise l’existence d’individus du domaine non explicite-
ment nommés dans le programme. En pratique, on ajoute au vocabulaire
du programme un nombre éventuellement infini de nouvelles constantes
qui vont dénoter ces individus. Les answer sets ouverts peuvent être définis
en termes de grounding et de point fixe. Il est montré dans [32] l’équiva-
lence entre cette définition et la logique du here-and-there quantifiée si on
ne considère que les modèles totaux et qu’on adopte l’hypothèse du nom
unique.

Cette idée d’ajouter au vocabulaire un nombre éventuellement infini de
nouvelles constantes a été utilisée auparavant dans [18]. Pour cela, les au-
teurs redéfinissent la sémantique des ensembles réponses par rapport à un
programme logique normal. Ces travaux permettent de ne pas connaître
obligatoirement toutes les valeurs des domaines de manière explicite et on
peut accepter des instanciations des variables qui ne sont pas dans la base
initiale pour certains prédicats. En particulier, ces travaux permettent de
traiter les exceptions anonymes sur les défauts et amènent à une certaine
prudence sur l’existence de certains individus là où l’ASP traditionnel ré-
pondra faux si aucun individu n’a été inféré.

7 Conclusion
Dans ce rapport, nous avons étudié l’ASP avec variables ainsi que ses

extensions au premier ordre. D’une part, nous avons discuté de l’ASP
avec variables. Nous avons d’abord présenté des résultats de décidabilité.
Ensuite, nous avons étudié les solveurs ASP avec variables traitant les
programmes sans phase préalable d’instanciation. Ces solveurs sont peu
nombreux. Nous avons présenté de manière détaillé le processus d’instan-
ciation d’une règle ainsi que le solveur ASPeRiX qui est le solveur avec
variables le mieux référencé actuellement. D’autre part, nous avons pré-
senté les travaux importants concernant les développements théoriques de
l’ASP au premier ordre.

Les recherches sur l’ASP au premier ordre tant d’un point de vue
théorique que pratique commencent à être au cœur des préoccupations
des recherches en ASP et vont connaître un développement important
dans les années à venir.
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