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Consideracoes Iniciais

“Os sonhos vém;
Os sonhos vao;
O resto é imperfeito.”

Renato Russo

Um tanto contrariando os canones académicos, nao posso furtar-me de apresentar este
espaco em que tento desnudar-me do rigor exigido a uma obra cientifica ao desvelar-me
enquanto ser humano. No restante do trabalho, juro beatamente que tentei imprimir um
vezo humano em contrapartida ao hermetismo do assunto abordado. Contudo, tenho uma
leve percepcao que fui infrutifero nessa subversao.

Num trabalho da envergadura de uma Dissertacao de Mestrado, muitos dos elementos
envolvidos transcendem a esfera do trabalho em si. O seu processo de criacao carece de
uma enxurrada amazonica de sangue, suor e lagrimas que o leitor mais desavisado tal-
vez nao perceba. Nao obstante, subliminar a cada pardgrafo, rocagando cada equacgao
matematica, no recondito enervante de cada entrelinha, hé o esforco de uma vida inteira
ericada de sonhos e esperancas. Ha também o admiravel senso de solidariedade e com-
panheirismo presentes em meus colegas que muito contribuiram para a minha formagao.
Ousaria dizer que durante a realizacao do Curso de Mestrado, as principais contribuicoes
obtidas nao estao encarceradas na frialdade inorganica desta Dissertacao, mas vivas nos
coragoes e mentes das pessoas que compartilharam comigo esses momentos.

Em sua escrita, houve uma intensa simbiose entre autor e obra a ponto de em certos
momentos, nao se saber quem estava construindo quem. Nesse trabalho, inebriado a cada
descoberta, sentia-me, por instantes, como o artesao limando as arestas da tosca matéria
bruta. Tal delirio, no entanto, nao chegava a ser reconfortante, pois ao contrario da Arte,
a Ciéncia nao concede aos seus suditos o doce sabor da perfeicao. A mim, nao é dado
o direito de voltar-se para a minha obra e dizer “Parla”. Nao! Definitivamente, nao
posso me sentir como um artista: sou apenas o alferes da cavalaria, um reles apertador de
parafusos de uma imensa geringonca, que nem sempre funciona direito, chamada Ciéncia.
Mas como admitir as falhas do meu filho? Como conviver com uma obra ja sabida ser
imperfeita? Esse retrato de Dorian Gray que nao envelhece em detrimento do retratado.

Assim, tal qual Tantalo, sou penitenciado ao suplicio de buscar o inalcancavel.
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Feitas essas ponderagoes, mas ainda a regojizar-me da prerrogativa que o pomposo
titulo de Mestre confere, gostaria que o meu leitor visse nesse trabalho uma singela con-
tribuigao para a discussao sobre os caminhos da humanidade. Tem a ver com uma tal de

alavanca que teimo em construir...
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Resumo

Na visao tradicional de programacao em ldégica, a Unica maneira de representar a
informacao negativa é através da negacao por falha ou negacao default. Em muitos
casos, isso corresponde a uma séria limitacao. Assim, nos ultimos anos, varios autores
vem apontando as vantagens de estender programacao em légica com um segundo tipo de
negacao para explicitamente representar a informacao negativa. Os programas resultantes
sao chamados de programas em légica estendidos.

Com a introducao da negacao explicita, contradicoes eventualmente podem surgir
nesses programas. Das maneiras de lidar com isso, a abordagem paraconsistente, que
permite raciocinar significativamente mesmo diante de informacoes contraditérias, é a
que tem sido mais amplamente aceita em programacao em légica. Varias semanticas
que seguem essa abordagem foram definidas, sendo considerada a semantica bem fundada
estendida paraconsistente (abreviadamente WFSXp) uma das mais intuitivas. Entretanto,
essa semantica nao estd de acordo com o principio da excecao primeiro, que privilegia a
conclusao da excecao de uma regra em detrimento da conclusao da propria regra. Como
conseqiiéncia, resultados pouco desejados sao obtidos.

Para resolver esse problema, neste trabalho, é introduzido o operador epistémico “?”,
definido na Légica da Inconsisténcia Epistémica (LEI), no alfabeto de programas em l6gica
estendidos. Os programas resultantes sao chamados de programas em légica estendidos
da inconsisténcia epistémica. Uma semantica é definida para tais programas: semantica
bem fundada estendida da inconsisténcia epistémica (abreviadamente WFSXpr). Alguns
exemplos sao mostrados em que WFSXpg;, por estar de acordo com o principio da excecao
primeiro, apresenta solucoes mais significativas do que WFSXp.

Além disso, foi definido e implementado um procedimento de derivacao que é demons-
trado ser correto e completo com relacao a WFEFSXg;. Outros importantes resultados tanto
de cunho pratico quanto teérico foram também demonstrados, evidenciando a naturali-

dade e intuitividade da semantica proposta.
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Capitulo 1

Introducao

Uma das atribui¢oes mais instigantes da Inteligéncia Artificial (IA) refere-se a constru-
cao de maquinas que sejam capazes de manipular o conhecimento apropriadamente. Para
tanto, é necessario uma linguagem nao ambigua capaz de expressar esse conhecimento e
ainda permitir que mecanismos de inferéncia descrevam o raciocinio desejado.

Na busca desse objetivo, uma das primeiras idéias se deve a Mc Carthy [55], que
propos a utilizacao de féormulas légicas como base para a linguagem de representacao do
conhecimento. Por possuir uma semantica bem definida e um mecanismo de inferéncia
bem entendido e poderoso, a légica classica de primeira ordem serviu inicialmente a esse
proposito.

Caracteristicamente, a logica classica de primeira ordem é dedutiva, portanto é anali-
tica e conservativa. Isso quer dizer que as conclusoes que seguem por raciocinio dedutivo
de um conjunto de premissas estao de um certo modo ja contidas nesse conjunto. Assim,
pode-se concluir que na deducao, nao se produz nova informacao. Por outro lado, o
raciocinio dedutivo é correto, no sentido de que preserva a verdade, isto é, uma vez que
as premissas sejam verdadeiras, as conclusoes resultantes também serao verdadeiras.

Além disso, inferéncias dedutivas nao sao retrataveis quando confrontadas com novas
informacoes. Assim, uma conclusao obtida anteriormente nunca sera invalidada com a
inclusao de premissas. Por essa razao, o raciocinio dedutivo ¢ monotonico e é adequado
para lidar com o raciocinio matematico.

. as conclusoes

No entanto, em situacoes que envolvem o raciocinio do senso comum
sao obtidas a partir do conhecimento disponivel, que é muitas vezes incompleto. Também
é sabido que ele é indutivo, portanto sintético e ampliativo, ou seja, o contéudo das con-
clusoes transcende o conteido das premissas, produzindo novas informagcoes. Entretanto,

nao é garantido que o raciocinio indutivo é correto: a verdade das premissas nao conduz a

INeste trabalho, sera utilizado o termo raciocinio do senso comum em oposicio ao raciocinio ma-
tematico.



verdade das conclusoes. Uma outra de suas caracteristicas ¢ a nao monotonicidade, logo
o acréscimo de novas informacoes pode conduzir a evidéncias que invalidam as conclusoes
obtidas previamente.

A par de tais consideracoes, percebe-se que o raciocinio dedutivo e monotonico da
l6gica cldssica de primeira ordem nao é suficientemente moldavel para ser utilizado como
ferramenta na formalizacao e tratamento computacional do raciocinio do senso comum
em TA. Para tanto, deve-se buscar formas nao monotonicas de raciocinio.

Enquanto isso, uma outra linha de pesquisa, iniciada em [36, 38, 46|, conduzia a uti-
lizagao da logica como linguagem de programacao. O esforco desses trabalhos resultou
no desenvolvimento de estratégias simples e eficientes para provas de teoremas tais como
a resolucao SLD aplicada as cldusulas Horn [40]. Nesse periodo, também foi definido e
implementado a primeira linguagem de programagao em légica, o Prolog [19, 46]. A par-
tir de entdo, passou-se a utilizar o conceito de programacao declarativa (em oposi¢ao a
programagao procedural) em Ciéncia da Computagao. Idealmente, na programagcao decla-
rativa, deve-se estabelecer somente o significado declarativo do programa enquanto que os
aspectos procedurais da execucao do programa sao manipulados automaticamente. Esse
principio foi apresentado por Kowalski em [42] sob a relagdo ALGORITMO = LOGICA
+ CONTROLE.

Para alcancar esse ideal, é necessario uma definicao precisa da semantica declarativa
de tais programas. Entretanto, por admitirem somentes conclusoes positivas, as clausulas
Horn possuem semantica monotonica e, assim, sao inadequadas para aplicagoes em TA ou
que envolvam o raciocinio do senso comum. Esse obstaculo é suplantado com a introducao
do operador not para representar a negacao por falha ou negacao default, segundo o qual é
assumido como falso o que nao é (finitamente) provado ser verdadeiro. Com o acréscimo
do operador not ao alfabeto das cldusulas Horn, é definido o conceito de programacao
normal em logica.

Claramente, o operador not possui um carater nao monotonico. Como tiveram inici-
almente desenvolvimentos distintos, ambos os formalismos, raciocinio nao monotonico e
programacao em logica, foram mutuamente beneficiados. De um lado, pode-se analisar
programas em légica como tipos especiais de teorias nao monotonicas, possibilitando a
apropriacao de muitos resultados nessa area e a conseqiiente utilizacao desse material na
busca de semanticas mais significativas para programas em légica.

Por outro lado, apesar dos programas em logica constituirem somente uma subclasse
das teorias nao monotonicas, eles sao suficientemente expressivos para formalizacao de
muitos problemas além de prover subsidios para novas formalizacoes. Como programas
em logica admitem mecanismos computacionais eficientes, eles podem ser utilizados como

engenhos de inferéncia de formalismos nao monotonicos.



Desafortunadamente, a representacao da informacao negativa quando proporcionada
somente pela negacao default é uma restricao critica, pois nao ha maneira eficiente de
explicitamente representar a informagao negativa. Nesse sentido, vérios trabalhos [63,
64, 29, 45, 30, 41, 43, 71, 73, 94, 95] apontaram a necessidade de estender o alfabeto de
programas em légica com um segundo tipo de negacao, designado por —, para representar
a negacao explicita. Tais programas sao chamados de programas em légica estendidos.

Naturalmente, com a introducao da negacao explicita, as semanticas para esses pro-
gramas devem ser capazes de lidar com contradi¢oes. Por seu turno, em situagoes que
envolvem o raciocinio do senso comum ou em aplicacoes de Inteligéncia Artificial, uma
contradicao pode ser resultado da imprecisao do conhecimento. Assim, uma contradi¢ao
nem sempre é indicativo de erro, mas pode ser reflexo da necessidade de informacao mais
acurada. Por isso, tem sido crescente a aceitacao de semanticas paraconsistentes em pro-
gramacao em ldgica [21]. No entanto, muitas dessas semanticas falham por nao estarem
definidas para todo programa ou por nao estabelecerem relacao alguma entre as duas
formas de negacao: default e explicita. Como conseqiiéncia, resultados pouco desejaveis
sao obtidos.

Nesse cendrio, foi proposta a WFSXp (Paraconsistent Well-Founded Semantics with
eXplicit negation) [4, 20]. Essa semantica é uma generalizagao da semantica bem fundada
WFS [93] e da seméantica bem fundada com negacao explicita WFSX [68, 2|, que sao
respectivamente as semanticas mais importantes para programas normais em logica e
programas em légica estendidos. Em programas em légica estendidos nao contraditorios,
WFSXp coincide com WFSX e em programas normais em légica, WFSXp coincide com
WEFS.

WFSXp herda muitas das boas caracteristicas de WFSX tais como a propriedade de
estar unicamente definida para todo programa e a de estar em sintonia com o principio da
coeréncia (—L = not L). Também, possui a capacidade de detectar contradicao e literais
dependentes de contradicao sem se trivializar. Uma das originalidades dessa semantica
¢ a obediéncia para o caso paraconsistente das propriedades estruturais apresentadas
por Dix em [25, 24]. A obediéncia a tais propriedades por WFSXp, demonstra a sua
superioridade com relacao as outras semanticas paraconsistentes encontradas na literatura
sobre programagcao em légica estendida [20]. No entanto, por interpretar regras com
literais defaults no corpo como defaults no sentido de Reiter [82], WFSXp possui algumas

deficiéncias:

Exemplo 1.1 (Paradoxo do Barbeiro) Seja P o programa em logica estendido abai-

X0, que representa o paradoxo do barbeiro:

P = shave(b, z) < not shave(x,x),



em que z é uma variavel, b é uma constante que representa o barbeiro e shave é um

predicado que representa o ato de barbear-se.

A tnica regra desse programa pode ser lida da seguinte maneira: “se nao hd nenhuma
evidéncia de que um individuo faz a sua barba, entao o barbeiro faz a barba dele”. Segundo
WFSXp, o literal shave(b,b) possui um valor verdade indefinido, ou seja, nada pode ser
dito sobre o ato do barbeiro fazer a sua barba ou nao em P.

Agora, suponha que P’'seja o programa resultante de P ao adicionar o fato =shave(b, b).
Em WFSXp, devido ao principio da coeréncia, ~shave(b, b) implica not shave(b,b) e com
isso conclui-se shave(b,b) em P’. Desse modo, tem-se um modelo contraditério com
—shave(b, b) e shave(b,b), que é pouco intuitivo.

Além do mais, para qualquer programa P cujos modelos WFSXp nao sao contra-
ditérios, WFSXp é correto com relacdo a interseccao de todas as extensdes de Reiter?
para a teoria default T correspondente a P [70]. Como resultado, alguns problemas veri-

ficados pela logica default de Reiter persistem em WEFSXp:

Exemplo 1.2 Considere o seguinte exemplo apresentado por Morris em [60]:

Animais normalmente nao voam;

Animais alados sao excegao a essa regra; eles voam,;
Péassaro sao animais;

Passaros normalmente tém asas;

Teo® é um péassaro.

Usando a logica default de Reiter, essas declaracoes podem ser axiomatizadas como

segue:
animal (X ):—wvoa(X)A-alado(X)
1.
—woa(X)

2. alado(X) = voa(X)

3. passaro(X) = animal(X)

passaro(X ):alado(X)
alado(X)

5. passaro(Teo)

Segundo Reiter, essa teoria possui duas extensoes:
Ey = {passaro(Teo), animal(Teo), voa(Teo), alado( Teo)};
E5 = {passaro(Teo), animal(Teo), ~wvoa(Teo), —alado( Teo)}.

?Para informacdes adicionais sobre a 16gica default de Reiter, confira a secdo A.1 do apéndice A.
3No original, Tweet.



1.1. Solucao proposta 5

Observe que E, apresenta o resultado nao desejado de que Teo é passaro, mas nao tem
asas. De acordo com Marcelino Pequeno em [65], isso ocorre porque a semantica da 16gica
default de Reiter nao estd de acordo com o principio da exce¢ao primeiro, que privilegia a
conclusao da excecao de uma regra default em detrimento da conclusao da proépria regra.
No exemplo 1.2, ser alado é uma excecao a regra geral de que animais normalmente nao
voam. Para estar de acordo com o principio da excecao primeiro, a conclusao de que Teo
é alado pela regra 4 deve bloquear a conclusao de que Teo nao voa pela regra 1. Como
isso nao ¢é feito na semantica da légica default de Reiter, a extensao anomala E5 é obtida.
No tocante a programacao em légica estendida, o problema de Morris pode ser codificado

da seguinte maneira:

Exemplo 1.3 Seja P o programa em logica estendido para o exemplo 1.2.

—woa(z) < animal(z), not voa(z), not alado(z)
voa(z) < alado(x)

—alado(z) <+ —woa(z)*

animal(x) < passaro(z)

—passaro(x) < —animal(z)

alado(z) < passaro(z), not —alado(x)

passaro( Teo)

Desse programa, tem-se que em WFSXp, passaro(Teo) e animal( Teo) sao verdadeiros
e voa(Teo) e alado(Teo) sao indefinidos, ou seja, nenhuma informacao é fornecida sobre

a capacidade de Teo, que é passaro, de voar ou de ser alado.

1.1 Solucao proposta

Por sua vez, em [66], é apresentado IDL® (Inconsistent Default Logic). Trata-se de
uma logica default que agrupa visoes conflitantes numa tnica extensao. Um default IDL
é do tipo

o By
B?

em que « é o antecedente da regra, § é a sua condicao default, v compde a parte se-

minormal, sendo usada para expressar uma condicao de excecao e 37 é a conclusao da
regra.
Em IDL, parte-se do principio de que uma conclusao refutdavel nao deve ter o mesmo

status epistémico de uma conclusao irrefutavel, que é obtida através de deducao. Assim,

4Quando possivel, para representar a contrapositiva, deve-se explicitamente introduzi-la como uma
regra do programa.
®Confira se¢do A.3.
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em IDL, conclusoes refutaveis sao sufixadas por um “?” para serem distinguidas das
demais. Sob essa argumentacao, pode-se ainda acrescentar que uma teoria 7 em IDL é
contraditéria se e somente se pelo menos um dos seguintes pares de férmulas for verificado

em T¢

e Contradigao forte: (F,—F);
e Contradigao fraca: (F7,—F) ou (F,(—=F)?).

Dessa definicao de contradicao em teorias IDL, é importante destacar que o par de
férmulas (F'7, =F7) nao corresponde a uma contradi¢ao. Um outro ponto a ser salientado
é que defaults IDL podem ser bloqueados tanto pela condicao default quanto pela parte
seminormal. Pela condicao default, é necessario uma contradicao forte =/ para impedir
a aplicacdo da regra. No tocante a parte seminormal, uma contradigao fraca (—=7y)? é o
suficiente.

Retornando ao exemplo de Morris, constata-se como essa definicao de default IDL,
por obedecer ao principio da excecao primeiro, resolve os problemas verificados na légica
default de Reiter:

Exemplo 1.4 Seja T a teoria correspondente em IDI ao problema apresentado no exem-
plo 1.2.

animal(x) : —~woa(x) A —alado(x)
—woa(zr)?

alado(z) = voa(z)

1

2

4 passaro(x) : alado(x)
alado(x)?
passaro( Teo)

5

(1)
(2)
T =4 (3) passaro(z) = animal(z)
(4)
5)

De passaro(Teo), obtém-se animal(Teo) e conseqlientemente, da regra (1), conclui-se
—woa(Teo)?. Por modus tollens sobre (2), tem-se —alado(Teo?). Agora, a regra(4) nao é
mais bloqueada. Para tanto precisaria de uma contradigao forte. Com isso, alado(Teo)?
é obtido, sendo o suficiente para bloquear a aplicagao da regra(1) por meio da condigao
de excegao que precisa apenas de uma contradigao fraca. Sendo assim, —woa(Teo)? e
—alado(Teo) sao descartados e o resultado esperado de que Teo é um passaro alado e voa
é obtido.

Em [67], é apresentado LEI® (Logic of Epistemic Inconsistency), que é uma légica pa-
raconsistente capaz de extrair conclusoes significativas de contradicoes resultantes do ra-
ciocinio sobre o conhecimento incompleto. LEI tem sido utilizado como base monotonica
para IDL, sendo que a logica resultante é chamada de IDL-LEL

6Confira se¢do A.2.
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Para sobrepujar as deficiéencias de WFEFSXp motivadas pelos exemplos 1.1 e 1.2, é pro-
posto neste trabalho interpretar as regras que possuem literais default no corpo como
defaults IDL-LFEI. Isso requer uma nova interpretacao para o operador not e a introducao
do operador epistémico “?” no alfabeto de programas em légica estendidos. Como resul-
tado, tem-se os programas em logica estendidos da inconsisténcia epistémica.

Para atribuir significado a tais programas, é definida uma seméantica bem fundada:
WFSXg; (Well-Founded Semantics with eXplicit negation of Epistemic Inconsistency).
Nesta dissertacao, WFEFSXg; é caracterizado através de operadores de pontos fixos em
trés maneiras distintas, sendo provada a equivaléncia dessas defini¢oes. Para ressaltar a
sua importancia, sao mostrados exemplos cldssicos envolvendo raciocinio nao monotonico
em que WFSXgr proporciona solucoes mais significativas do que WFSXp. Como contra-
partida procedural a caracterizacao declarativa de WFSXpg;, é definido e implementado
SLXgr (Selection rules driven Linear resolution for eXtended logic programs of Epistemic
Inconsistency). Em seguida, é provada a corretude e a completude de SLXp; com relagao
a WFSXg;.

1.2 Principais contribuicoes

Neste trabalho, significativos resultados foram obtidos tanto de natureza pratica quan-

to tedrica. Suas principais contribuicoes sao elencadas abaixo:

e Introducao do operador epistémico “?” em programacao em légica e interpretacao
de regras com literais default no corpo como defaults no sentido de IDL-LFEI, resul-
tando na definicao do conceito de programacao em légica estendida da inconsisténcia
epistémica;

e Caracterizacao de WFSXy; através de operadores de ponto fixo em trés maneiras

distintas. E provada a equivaléncia dessas definicoes;

e Comparacao entre WFSXgr e WESXp a partir das respectivas solugoes proporcio-

nadas para alguns problemas classicos de raciocinio nao monotonico;

e Demonstracao de um resultado de corretude envolvendo WFEFSXp; e as extensoes de
IDL-LEI,

e Demonstracao que o problema de decisao em WFSXg; para programas sem simbolos

funcionais possui complexidade polinomial;

e Definicao e implementacao de um procedimento de derivagao, SLXg;, para pro-
gramas em légica estendidos da inconsisténcia epistémica, que é demonstrado ser

correto e completo (teoricamente) com relagdo a WFSXgy.
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1.3 Plano deste trabalho

No que tange a estrutura deste trabalho, ela pode ser esbogada da seguinte maneira:

O capitulo 2 mostra alguns conceitos 1égicos elementares. Na seqiiéncia é tracado um
histérico sobre alguns procedimentos de prova até a definicao da resolucao linear.

Alguns conceitos referentes aos operadores de pontos fixos sao também exibidos.

O capitulo 3 inicia com a apresentacao da légica de primeira ordem restrita as clausulas
Horn para depois mostrar uma descricao do processo evolutivo da programacao em
l6gica. O capitulo termina com uma discussao sobre a importancia do raciocinio

paraconsistente em programacao em logica.

No capitulo 4, é feita uma andlise das principais semanticas paraconsistentes para

programas em logica, ressaltando a elegancia e aplicabilidade de WFSXp.

No capitulo 5, sao formalizadas algumas das principais idéias defendidas nesta dis-
sertagao. Ele inicia com a exibicao de uma linguagem para programas em légica
da inconsisténcia epistémica. Em seguida, sao mostradas trés defini¢oes equivalen-
tes para WFSXpg;. Também sao elencados alguns exemplos classicos de raciocinio
nao monotonico em que WFSXg; proporciona solugoes mais significativas do que
WFSXp. Apés isso, é demonstrado um resultado de corretude envolvendo WFSXg;
e as extensoes de IDL-LEI Por fim, é demonstrado o carater polinomial do problema,

de decisao em WFSXg; para programas sem simbolos funcionais.

O capitulo 6 ¢ voltado para a definicao do procedimento de derivacao SLXpg; para

programas sem variaveis, que ¢ demonstrado ser correto e completo com relacao a

WFSXg;.

No capitulo 7, sao exibidas as conclusoes deste trabalho bem como futuras frentes de

pesquisas que podem ser erigidas com as idéias aqui esmiucadas.

Parte deste trabalho foi publicado em

e [1] Joao F. L. Alcantara e Marcelino Pequeno. WFSXg - Uma semantica bem
fundada estendida da inconsisténcia epistémica. Anais do II Encontro Nacional de
Inteligéncia Artificial (ENIA). (Dibio Borges e Ariadne Carvalho, eds), p.255 -271,
Edicoes EntreLugar, 1999.



Capitulo 2

Aspectos Elementares sobre

Automacao do Raciocinio

Um dos desafios da Inteligéncia Artificial estd na construcao de ferramentas “inteli-
gentes” que sejam capazes de manusear o conhecimento adequadamente. Para alcancar
esse objetivo, comumente é preciso uma grande quantidade de dados além de mecanis-
mos eficientes de representacao do conhecimento e do raciocinio. Nesse cendrio, aflora a
importancia dos provadores mecanicos de teoremas.

A idéia precursora para a construcao de tais engenhos remonta aos trabalhos de
Leibniz(1646-1716) sobre procedimentos de decisdo geral para provar teoremas. Essa
idéia for retomada por Peano na virada do século XX e pela escola de Hilbert nos anos
vinte desse século. Em 1930, Herbrand propos um importante teorema que facilita enor-
memente a prova mecanica. Mesmo assim o seu método tomava uma grande quantidade
de tempo para ser executado manualmente. Com o advento dos computadores digitais, o
interesse pela prova automatica foi revigorado. Em 1960, Gilmore implementou o proce-
dimento de Herbrand em um computador digital, sendo aperfeicoado no mesmo ano por
Davis e Putnam.

A principal contribuicao em prova automatica de teoremas foi proporcionada por Ro-
binson em 1965 através do principio da resolucao. Esse principio trata-se de uma tnica
regra de inferéncia altamente eficiente e facilmente implementavel. Desde entao, muitos
refinamentos vém sendo feitos. Um de especial interesse é a resolucao linear. Tal refi-
namento é um dos mecanismos elementares de inferéncia da programacao em légica, que
serd abordada no proximo capitulo.

Para uma melhor compreensao da importancia desses métodos mecanicos de prova,
alguns conceitos elementares de logica de primeira ordem sao necessarios. Esse assunto é
relatado na secao 2.1, que inicia com a apresentacao da sintaxe e da semantica da légica

de primeira ordem. Em seguida, é encetada uma discussao sobre o teorema de Herbrand e
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alguns resultados importantes sao mostrados. Ainda nessa secao, é introduzido o conceito
de forma padrao de Skolem. Na secao 2.2, sao definidas as nocoes fundamentais sobre
teoria da prova. Na seqiiéncia, sao apresentadas a teoria da resolucao, o método da
resolucao linear e procedimentos de refutacao linear. Este capitulo termina com alguns

conceitos envolvendo pontos fixos e operadores monotonicos (segao 2.3).

2.1 Conceitos fundamentais de l6gica de primeira or-

dem

No século XVII, Leibniz proporcionou uma base matematica para o raciocinio légico.
Em seus trabalhos, ele idealizou uma linguagem universal em que uma declaragao pudesse
ser representada diretamente sem ambigiiidades, termos vagos ou figuras de linguagem
como é caracteristico na linguagem natural. Assim, através de operagoes mecanicas en-
volvendo manipulacoes de simbolos seria possivel verificar a validade de uma sentenca da
l6gica. No entanto, naquele periodo, o raciocinio légico baseava-se na andlise das sen-
tencas da légica sob seus aspectos gramaticais, principalmente em termos de sujeito e
predicado. Tais sistemas demonstraram ser ineficazes para lidar até mesmo com dedugoes
matematicas elementares.

Para contornar essa situacao, Frege formalizou um meio de analisar as sentencas com
base em conectivos e quantificadores. A teoria logica fundamentada nessa andlise é de-
nominada de légica de primeira ordem, que é completamente adequada para o raciocinio
matematico.

A légica de primeira ordem possui grande importancia para pesquisas em Inteligéncia
Artificial, servindo tanto como linguagem para formalizar o raciocinio quanto uma fonte
de técnicas e de ferramentas analiticas que proporcionam fundamentos matematicos e
conceituais utilizados no desenvolvimento de sistemas de Inteligéncia Artificial.

Dois aspectos devem ser levados em consideracao na légica de primeira ordem: sintaxe
e semantica. Na sintaxe, sao definidas as féormulas bem formadas que podem ser obtidas
a partir de uma linguagem. Nela também sao especificados os meios pelos quais essa
linguagem possa ser manipulada por mecanismos automdticos de prova. Por sua vez,
na semantica, sao definidas técnicas precisas de atribuir significado para férmulas bem

formadas e para os simbolos que elas contém.

2.1.1 Linguagem

Definigao 2.1 Na légica de primeira ordem, um alfabeto A é constituido de

1. Infinitos simbolos varidveis
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2. Simbolos para operagoes logicas: =, V, N\, =, <, 3, V;

»ow

3. Sinais de pontuacdo: “(” «7 97
4. Sitmbolos predicados;
5. Simbolos funcionais;

6. Simbolos constantes.

Pressupoe-se que as categorias (1)-(6) sao disjuntas entre si, sendo que as trés primeiras
sao fixas para todo alfabeto. Em contrapartida, as categorias (4)-(6) sao constituidas por
simbolos nao légicos e podem variar de alfabeto para alfabeto.

Os conectivos =, V, A, =, < representam respectivamente a negac¢ao, disjuncao, con-
juncao, implicacao e a equivaléncia. Por sua vez, d representa o quantificador existencial
ao passo que V representa o quantificador universal. No transcorrer deste trabalho serao
adotadas algumas convengoes notacionais: variaveis serao usualmente denotadas pelas
letras u, v, w,z,y e z (possivelmente subescritas); constantes, pelas letras a,b e ¢ (possi-
velmente subescritas); simbolos funcionais com aridade > 0, pelas letras f,g e h (possi-
velmente subescritas); simbolos predicados de aridade > 0, pelas letras p,q, e r (possi-
velmente subescritas). Em algumas situagoes, por motivo de clareza, essa conven¢ao nao

serd aplicada. Nesses casos, eventuais ambigiiidades serao dirimidas pelo contexto.

Definicao 2.2 Um termo é definido indutivamente como seque:
e Um simbolo constante é um termo;
e Uma varidvel é um termo;

e Se f é um simbolo funcional e ty...t, sao termos, entio f(ty...t,) também é um

termo.

Defini¢ao 2.3 Fdrmulas bem formadas (ou abreviadamente férmulas) sio definidas in-

dutivamente como seque:

e Se p é um simbolo predicado endrio e ty,...,t, sio termos, entdo p(ty ...t,) € uma

formula, também chamada de formula atomica ou dtomo;

e Se F' e G sao formulas, entio (-F), (FVGQG), (FAG), (F = G) e (F < G) também

sao formulas;

e Se F é uma formula e x uma varidvel, entdo (3z)F e (Vz)F sdao formulas.
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Quando isto for conveniente, alguns parénteses serao omitidos de acordo com a con-
vengao utilizada em [15]. Uma linguagem de primeira ordem pode entao ser definida como

segue:

Definigao 2.4 A linguagem de primeira ordem L dada por um alfabeto A é o conjunto

de todas as formulas obtidas a partir de simbolos de A.

Na proxima definicao é estabelecido o escopo de um quantificador bem como a dife-

renga entre uma variavel livre e uma limitada:

Definigao 2.5 O escopo de Vx (resp. 3x) na formula Yo F (resp. JxF) é F. Uma
ocorréncia de uma variavel é limitada se e somente se a ocorréncia estd dentro do es-
copo do quantificador que emprega essa varidvel ou a ocorréncia faz parte do proprio

quantificador. Caso contrdrio, a ocorréncia dessa varidvel é livre.

Definicao 2.6 Um literal ¢ um dtomo ou a negag¢do de um dtomo, que sdo respectiva-

mente chamados de literal positivo e literal negativo.

Algumas tipos de férmulas de primeira ordem recebem nomes especiais. Uma delas é

a forma normal conjuntiva prenex:

Definicao 2.7 Uma formula da légica de primeira ordem estd na forma normal conjun-

tiva prenex se ela é do tipo

(lel) (Qkxk)(LH V... Vlel) VAR (Lnl V... \/an].),

em que cada (Q;) com 1 <i <k, é (V) ou (3) e cada L;; é um literal. (Q121)...(Qnxy)
¢ chamado de prefivo e (L1 V...V Ly, ) Ao A (L1t V...V Ly, ), de matriz da férmula.

Definicao 2.8 Uma cldusula € uma formula do tipo
Vay .. Ve, (Li V...V L),

em que cada L; € um literal e x4, . ..x,, sao todas as varidveis que ocorrem em L1V...V L,

Quando conveniente, uma clausula C sera representada simplesmente por uma dis-
juncao de literais, ficando implicito que toda varidvel de C estd dentro do escopo de
algum quantificador universal de C. Uma cldusula que nao contém literal é chamada de
vazia e é denotada pelo simbolo [J. Um conjunto finito S de cldusulas é considerado como
uma conjuncao de todas as cldusulas em S, em que toda varidvel em § é assumida estar
governada por um quantificador universal. Desse modo, uma férmula na forma normal

conjuntiva sem quantificadores existenciais pode ser vista como um conjunto de cldusulas.
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Exemplo 2.9 (Vz)((p(f(2))Va(f(z),z, g(x)))A(r(z, z)V-p(g(z), f(x)))) é uma férmula
que esta na forma normal conjuntiva. Alternativamente, ela pode ser representada por

um conjunto de clausulas:

{p(f(x) vV a(f(z),z,9(x)),r(z,z) V -p(9(x), f(2))}.

2.1.2 Semantica

Para uma andlise puramente matematica das nocoes légicas de verdade e falsidade de
uma férmula, é preciso determinar o significado de cada um de seus simbolos. Os quanti-
ficadores, conectivos e sinais de pontuacao possuem significados fixos; em contrapartida,
os simbolos constantes, predicados e funcionais possuem significados que podem variar.

Esse significado ¢ especificado por uma interpretacao cuja definicao é apresentada abaixo:

Definigao 2.10 (Interpretagao) Uma interpretacio I de uma linguagem de primeira
ordem consiste de um conjunto nao vazio D, chamado de dominio de I e de uma atribuicao
tal que

e Para cada simbolo constante c, é atribuido um elemento ¢y € D;

e Para cada simbolo funcional f, € atribuido uma mapeamento fr de D™ em D, em
que D" = {(z1,...,2,) | 1 € D,...2, € D};

e Para cada simbolo predicado p, € atribuido um mapeamento p; de D™ em {0, 1}, que

respectivamente designa os valores logicos falso e verdadeiro.

Uma wvaloragao com respeito a um dominio D é uma seqiiéncia infinita vy, vo,... de
elementos de D. Uma valoracao de uma interpretacao I é uma valoracao com respeito ao
dominio de I. Além do mais, diz-se que v; é o valor da variavel x; com respeito a valoracao
v. Se v e w sao valoracoes com respeito ao mesmo dominio D, entao v =, w se v; = w;
para todo i # k. Todas as valoracoes de todas as interpretacoes para as férmulas de uma

linguagem L sao agrupadas por uma funcao de valoracao V:

Definicao 2.11 Sejam I uma interpretacao com dominio D e v é uma valoracdo de I.
e Seja v um termo, entao V(v,I,v) € D é uma fungao tal que:

— Se v é um simbolo constante ¢, entao V(v,1,v) = ¢;;
— Se v € a varidvel x;, entao V(v,1,v) = v;;
— Sev=f(xy,...,z,) eV(x;,[,v)=t; € D parai=1,...,n, entdo

V,I,v) = filts,. .. t).
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e Seja v uma formula, entao V (v, I,v) € {1,0} é uma funcao tal que:

— Se v = p(1,...,2,) € um datomo e V(x;, I,v) =t; € D para i = 1,...,n,

entao

Vv, I,v) = pr(ty, ..., tn)-
— Se v = —a, entao
0 seVia,I,v)=1
V(y,I,v) = ( )

1 caso contrdrio
— Sev=a = (3, entao
0 seV(ia,l,v)=1eV(B,I,v)=0
V(rLo) - e do) =L e VL

1 caso contrdrio
— Sev=aV 3, entao
0 seV(ia,I,v)=0eV(B,I,v)=0
V(rLo) - e d0) =0 e VL
1 caso contrdrio
— Sev=aAf, entao
1 seV(a,l,v)y=1eV(p,1,v)=1
V(rLo) - e do) =L e T
0 caso contrario
— Sey=a<& [, entao
1 seV(a,I,v)=V(B,1,v)

0 caso contrario

Vv, I,v) =

— Sey = (Iz;)a, entao V(y,1,v) =1 se hd uma valorag¢io w de D tal que w =; v

e V(v,I,w)=1; caso contrario V(v,I,v) =0;

— Sey = (Vz;)a, entao V (v, 1,v) = 0 se hd uma valorag¢io w de D tal que w =; v

e V(v,I,w)=0; caso contrdrio V(v,I,v) =1;

Dessa definicao, emerge que a funcao de valoracao V depende do valor de v; somente
quando a variavel x; possui uma ocorréncia livre no termo v ou na férmula gamma. Com

isso, sendo v uma sentenga, V' (v, I, v) ndo depende de v e pode ser abreviada para V (v, I).

Definigao 2.12 (Modelo) Sejam T' um conjunto de sentencas da ldgica de primeira
ordem L e I uma interpretacao de L. I é um modelo para T sss V (v, 1) =1 para qualquer
vyel.

Feitas essas ponderagoes, pode-se apresentar as seguintes relacoes logicas:
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Definicao 2.13 Seja I' um conjunto de sentenc¢as da légica de primeira ordem L.
[’ € satisfativel sss L tem uma interpretacao que € um modelo para I';
[’ € vdlido sss toda interpretacao de L € um modelo para T';

[’ € insatisfativel sss nao ha interpretacao de L que seja um modelo para I

Agora, ja se estd em condigoes de definir a importante nocao de conseqiiéncia légica:

Definigao 2.14 (Conseqiiéncia légica) Uma sentenca vy é uma conseqiéncia ldgica de
um conjunto de sentencas T, denotado por T’ |= v sss qualquer modelo para T € também

um modelo para 7.

Em tais casos, também se diz que I' veicula v ou que v segue de I'. Para indicar que
v nao segue de I'; é utilizado I' & . As sentencas pertencentes a I' sdo chamadas de
premissas ou hipéteses e v é chamado de conclusdo. Se I' = (), escreve-se apenas | 7,
ou seja, [ satisfaz v para qualquer interpretacao I. Quando isso ocorre, v é chamada de
validade.

Alternativamente, pode-se verificar se uma férmula é conseqiiéncia légica de um con-

junto de férmulas através da proposi¢ao abaixo cuja prova pode ser encontrada em [50]:

Proposicao 2.15 Sejam I' um conjunto de sentencas e v uma sentenca de uma lingua-

gem de primeira ordem L. v € uma conseqiéncia logica de T sss T U{—v} € insatisfativel.

2.1.3 Interpretacoes de Herbrand

Por definicdo, um conjunto de sentencas I é insatisfativel se e somente se nao ha ne-
nhuma interpretacao de £ que seja um modelo de I'. Todavia, em geral, hd um nimero
infinito de dominios na légica de primeira ordem e conseqiientemente, hd um numero
infinito de interpreta¢oes. Em trabalhos independentes, Church [16] e Turing [90] de-
monstraram que nao existe um algoritmo para determinar se uma férmula arbitraria ou
um conjunto arbitrario de féormulas é valido ou insatisfativel. Desse modo, seria muito
util se houvesse um dominio especial tal que I' fosse insatisfativel se e somente se I" fosse
falso sob todas as interpretacoes com esse dominio. Caso I' seja constituido somente por
clausulas, esse dominio existe e é chamado de universo de Herbrand.

Na seqiiéncia, uma ezpressao quer dizer um termo, um conjunto de termos, um atomo,
um conjunto de dtomos, um literal, um conjunto de literais, uma cldusula ou um conjunto

1

de clausulas. Uma expressao é bdsica” se e somente se nenhuma varidvel ocorre nessa

exXpressao.

Do inglés ground.
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Defini¢ao 2.16 (Universo de Herbrand) Seja I' um conjunto de cldusulas. O uni-
verso de Herbrand Hy para uma linguagem de primeira ordem L referente a I € cons-
tituido de todos os termos bdsicos que podem ser construidos a partir das constantes e
simbolos funcionais que ocorrem em I'. Se ndo hd nenhuma constante em T", € escolhida

uma constante arbitrdria para que os termos bdsicos possam ser construidos.

Defini¢ao 2.17 (Base de Herbrand) Seja ' um conjunto de cldusulas. A base de Her-
brand Hp para uma linguagem de primeira ordem L referente a I' € constituida de todos

0s atomos basicos que podem ser obtidos de I' usando termos de Hy de T'.

Exemplo 2.18 Seja I' = {p(z),q(f(y)) V r(y)} um conjunto de cldusulas. Entao Hy

= {a, f(a), f(f(a)),...} é o universo de Herbrand para L e {p(a),p(f(a)),p(f(f(a))),...,
q(a),q(f(a)),q(f(f(a))),...,r(a),r(f(a)),r(f(f(a))),...} éabase de Herbrand Hp para

L, em que a é uma constante arbitraria.

Utilizando o universo de Herbrand como dominio de uma linguagem de primeira ordem

L, um tipo especial de interpretacao e modelo pode ser definido:

Defini¢ao 2.19 (Interpretagao de Herbrand) Seja £ uma linguagem de primeira or-

dem. Iy € uma interpretacao de Herbrand se estd da acordo com as sequintes condigoes:

e O dominio de Iy ¢ o universo de Herbrand Hy para L;

Constantes em L sdao atribuidas a elas proprias em Hy;

e Se f é um simbolo funcional endrio em L, entao € atribuido a f um mapeamento fr,
de Hi; em Hy, que mapeia a seqiéncia ty,. .., 1, de termos bdsicos no termo bdsico
f(tla s 7tn);‘

Se p € um simbolo predicado endrio de L, entao € atribuido a p um mapeamento
pr, de H} em {1,0}.

Defini¢ao 2.20 (Modelo de Herbrand) Sejam L uma linguagem de primeira ordem
e I' um conjunto de clausulas. Um modelo de Herbrand para I' é uma interpretacao de

Herbrand para £ que é um modelo para T'.

Observe que uma interpretacao de Herbrand nao é somente uma interpretacao com
dominio restrito ao Hy. Em adicao, as constantes e os simbolos funcionais tém inter-
pretacoes fixas: simbolos constantes sao atribuidos a si mesmos e simbolos funcionais sao
interpretados como construtores de termos sobre Hp. Com isso, toda interpretacao de

Herbrand para um conjunto de clausulas I' possui o mesmo dominio e a mesma valoracao
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para constantes e simbolos funcionais. As eventuais diferencas entre essas interpretacoes
sao restritas, portanto, a valoracao dos simbolos predicados. Assim, uma interpretacao

de Herbrand I3 pode ser alternativamente definida da seguinte maneira:

Ig.[:{al,...,an,...}

em que a; é um atomo (A;) ou a negacao de um atomo (—A;), em que A; € Hp para
J =1,2,.... O significado de I, é que se a; é A;, entao A; é verdadeiro em Iy; caso

contrédrio, A; é falso em Iy.

Exemplo 2.21 Seja I' = {p(z) V q(z),r(f(y))}. O universo de Herbrand de I" é Hy =
{a, f(a), f(f(a)),...} e a base de Herbrand Hp é igual a

Hp = {pla),q(a),r(a),p(f(a),q(f(a)),r(f(a)),...}

Algumas interpretacoes de Herbrand podem entao ser exibidas:

L = {pla),q(a),r(a),p(f(a)), ¢(f(a)),r(f(a)) ..}
I = {=p(a), ~q(a), ~r(a), p(f(a)), ~4(f(a)), ~r(f(a)) ...}
Is = {p(a),q(a),=r(a),p(f(a)), q(f(a)), ~r(f(a)).. .}

As interpretacoes de Herbrand possuem duas propriedades fundamentais com con-

seqiiéncias importantes. A primeira delas indica que é necessario considerar somente as

interpretacoes de Herbrand para constatar se um conjunto de clausulas é insatisfativel:

Teorema 2.22 [15] Um conjunto de cldusulas T' € insatisfativel se e somente se T' €

insatisfativel sob todas as interpretagoes de Herbrand para T.

A segunda propriedade garante que é possivel reduzir o problema de testar a insa-
tisfatibilidade de um conjunto de clausulas I' ao problema de testar a existéncia de um
conjunto finito e insatisfativel de formulas da légica sentencial gerado de forma sistematica

a partir de I'.

Teorema 2.23 (Teorema de Herbrand) [39] Um conjunto T' de cldusulas € insatis-
fativel sss hd um conjunto insatisfativel finito T' de instancias bdsicas (sem varidveis) de

clausulas de T'.

Exemplo 2.24 Seja I' = {p(z), 7p(f(a))}. Esse conjunto possui uma instancia insatis-
fativel: p(f(a)), 7p(f(a)). Pelo teorema de Herbrand, I' é também insatisfativel.

Doravante, ao se referir a interpretacoes ou modelos, esta-se referindo respectivamente
a interpretacoes ou modelos de Herbrand. Por simplicidade, I3 sera indistintamente

denotada por L
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2.1.4 Forma padrao de Skolem

Convém salientar que os teoremas 2.22 e 2.23 sao somente aplicaveis a clausulas. No
entanto, qualquer férmula pode ser transformada em um conjunto de clausulas. Esse
processo é executado em duas etapas: inicialmente, uma féormula F' é transformada em
uma féormula G na forma normal conjuntiva prenex. Como pode ser facilmente verificado,
isso sempre é possivel e além disso, F' e G sao equivalentes. Na segunda etapa, os even-
tuais quantificadores existenciais de uma férmula na forma conjuntiva normal prenex sao
eliminados através do método da skolemizacao, que foi introduzido por Davis e Putnam
em [23].

Definigao 2.25 Seja vy uma formula na forma normal prenex (Q1x1) . .. (Qnxy) 3, em que
B estd na forma normal conjuntiva. Seja QQ; um quantificador existencial, com 1 < j <mn,

ocorrendo em .

e Se nao hd quantificador universal que apareca antes de (Q; em vy, toda ocorréncia de
xj em B € substituida por uma constante c; que ndao aparece em 7y e @Q; € retirado

de .

e Senao, se a sequéncia Qs, ...Qs, € constituida de quantificadores universais que
aparecem antes de Q;, tal que 1 < 51 < ... < s, < j, toda ocorréncia de x; em [3
¢ substituida por fj(xs, ... x5, ), em que f; é um simbolo funcional que ndo aparece

em v, e Q; € retirado de 7.

Esse processo, chamado de skolemizagdo, continua até ndo haver mais quantificadores
existenciais em vy. A 4ltima formula obtida estd na forma padrao de Skolem (ou simples-

mente forma padrdo).

Exemplo 2.26 Seja v a formula
(Fz)(Vy)(F2) (Vo) (Fw) P(z,y, z, v, w).

Como dx nao é precedido por nenhum quantificador universal, a variavel x é substituida
por uma constante c e dz é eliminado de ~y; 3z, por sua vez, é precedida por Vy, portanto, a
varidvel z é trocada por uma fungao f(y) e 3z é eliminado de ~; finalmente, Jw é precedido
por (Yy) e por (Yv), assim, a varidvel w é trocada por g(y,v). A férmula resultante esta

na forma padrao e é mostrada abaixo:

(Vy)(Yo)P(c,y, f(y), v, 9(y,v)).

Exemplo 2.27 Seja v = (3x)p(z). A sua forma padrao pode ser escrita como p(a). Além

disso seja I uma interpretacao tal que
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Dominio D = {1,2}
I(a) =1

I(p(1)) =0eI(p(2) =1

Disso resulta que 7 é verdadeiro em I, mas p(a) é falso, logo v nao é equivalente a

p(a). Felizmente, a skolemizacao preserva a propriedade da inconsisténcia:

Teorema 2.28 [39] Seja T' um conjunto de cliusulas que representa uma formula F na

forma padrdao. Entao F ¢ insatisfativel se e somente se I' € insatisfativel.

Como qualquer variavel numa férmula padrao F esta no escopo de algum quantificador
universal, F' pode ser visto como um conjunto I' de cldusulas. Assim, pelo teorema 2.28
e pelo teorema de Herbrand, o problema de demonstrar que F' é insatisfativel restringe-se

a encontrar um conjunto insatisfativel finito IV de instancias basicas de cldusulas de I.

2.2 Teoria da prova

Muitas tentativas foram feitas visando estabelecer métodos capazes de averiguar a
relacao de conseqiiéncia légica de um modo puramente mecanico. Para tanto, é preciso
constituir uma demonstracao de que uma conclusao segue das premissas. Essa demons-

tracao é especificada por uma teoria.

Definigao 2.29 (Teoria) Na ldgica de primeira ordem, uma teoria T € constituida de
e Um alfabeto A;
e Uma linguagem de primeira ordem L sobre A;
e Um subconjunto de formulas da linguagem L, chamadas de axiomas;

e Um conjunto finito Ry, ..., R, de relacoes entre formulas chamadas de regras de
inferéncia. Cada R; tem a forma genérica %, em que Fy...JF, e F sao repre-
sentagoes para formulas arbitrarias. Uma aplicacao da regra € possivel se Fy, ..., F,
sao dadas ou sao obtidas de aplicagoes prévias de alguma regra de inferéncia da te-

oria.

Defini¢ao 2.30 (Prova) Sejam v uma formula, T' um conjunto de formulas e T uma
teoria da ldgica da primeira ordem. Uma prova ou deducdo de vy a partir de " em T é uma
seqiiéncia finita vy, ...,V de formulas tal que v, = v e para cada i, v; € um axioma de T,
¢ um elemento de I' ou é uma conseqiéncia direta de algumas das formulas precedentes

da prova em virtude da aplicacdo de uma das regras de inferéncia.
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Numa prova, é estabelecida uma nova relacao, denotada por -, que busca capturar a

relagdo = de um modo puramente mecanico.

Definicao 2.31 Uma formula v € derivada ou é uma consequéncia de um conjunto de
formulas T' numa teoria T (I' b7 7) sss hd uma prova de v a partir de T' em T. Os
elementos de I' e a formula v sao respectivamente chamados de premissas e conclusdo da

prova. Em particular, se ' =0, v é dito ser um teorema de T (F7 7).

Quando isto nao causar ambigiiidades, I' -7 v, serd simplesmente denotado por I' - 7.
As nogoes de satisfatibilidade e de insatisfatibilidade definidas em [, existem respectiva-

mente as de consisténcia e inconsisténcia definidas em .

Definicao 2.32 Um conjunto de sentencas I' € inconsistente sss I' = v A=y para alguma

formula v pertencente a linguagem de I'; caso contrdrio, I é consistente.

Quando é encontrada uma deducao de vy A =y a partir de I', diz-se que existe uma
refutacao em I'. Para simplificar o processo de deducao numa teoria, algumas restricoes
sao impostas sobre a aplicacao das regras de inferéncia e sobre a seqiiéncia de sentencas
pertencentes a uma deducao. Nesse sentido, é definida a nocao de método de deducao
como consistindo de um par M(7,D), em que 7 é uma teoria e D é um conjunto de
deducoes em T, chamada de dedugoes admissiveis em M.

Por sua vez, dado um método de deducao M e um conjunto de sentencas [', um espaco
de busca de T' é o conjunto de todas as deducgoes a partir de I' admissiveis em M. Um

método de deducao M é um refinamento de um método de deducao M’ se e somente se
e As teorias de ambos métodos admitem a mesma classe de linguagens;

e Para todo conjunto I' de sentencas, o espaco de busca de ' em M estd contido no

espaco de busca de I' em M’;

e Existe pelo menos um conjunto I' de sentencas tal que o espaco de busca de [' em

M nao é igual ao espago de busca de I' em M'.

Um procedimento de dedu¢do baseado num método M é um algoritmo que recebe
como entrada um conjunto I' de sentengas e uma sentenga v da linguagem de 7T e gera
sistematicamente todas as dedugoes no espaco de busca de I' em M até encontrar uma
deducao de v a partir de I'. Dependendo do tipo de procedimento de deducao, uma teoria

pode ser classificada quanto a decidibilidade e a tratabilidade.

Definicao 2.33 Uma teoria T é decidivel sss para qualquer formula v pertencente a

linguagem de T, existe um procedimento que determine em tempo finito a existéncia de
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uma prova de vy em T ; caso contrdrio, T € indecidivel. Por sua vez, T € tratdvel se existe
um procedimento de prova definido por um algoritmo de complexidade polinomial; caso

contrdrio, T € intratdvel.

Um procedimento de dedugao para determinar I' = v é o meio mecanico para demons-
trar ' = 7. Uma teoria é corretase (' -y =T E v) e écompletase ' vy =T1F ~
para qualquer férmula v da linguagem de 7.

Além disso, como pode ser verificado em [15, 22], ' = v é equivalente as seguintes

declaragoes:
1. I' = v é valida;
2. I' A =y é insatisfativel.

Assim, um procedimento de deducao pode ser de validacdo se for baseado na condicao
1 ou de refutacao se for baseado na condicao 2. Um método M é refutacionalmente correto
se e somente se, para todo conjunto de sentencas I', se existe uma refutagao no espaco de
busca de I' em M, entao I' é insatisfativel; M é refutacionalmente completo se e somente
se, para todo conjunto de sentencas I" se I' é insatisfativel, entao existe uma refutacao no
espaco de busca de I' em M. Observe que se T é correto, entao M é refutacionalmente
correto; contudo se 7 é completo, nem sempre M é refutacionalmente completo, pois
uma deducao em 7 pode nao ser admissivel em M. Seguindo essa linha de raciocinio,
se M é um refinamento de M’ e M’ é refutacionalmente correto, entao M também ¢é
refutacionalmente correto. Em contrapartida, M’ pode ser refutacionalmente completo e

M ser refutacionalmente incompleto.

2.2.1 Teoria da resolucgao

A primeira tentativa de encontrar um procedimento de prova geral foi feita por Leibniz
com o calculo raciocinador, que deveria solucionar problemas arbitrarios através de uma
computacao puramente mecanica. Posteriormente, esse trabalho foi revisto por Peano na
virada do século e pela escola de Hilbert nos anos 20. No entanto, em trabalhos indepen-
dentes, Church [16] e Turing [90] demonstraram que na légica de primeira ordem nao ha,
em termos gerais, procedimentos de prova para averiguar a validade/insatisfatibilidade
de féormulas. Isso nao ocasionou, todavia, na rejeicao por inteiro dessa idéia e alguns
procedimentos de prova que verificam a validade de féormulas foram desenvolvidos. Para
férmulas validas, esses procedimentos sempre param e encontram a resposta correta. No
entanto, para férmulas invalidas, pode ocorrer de nenhuma resposta ser apresentada em
tempo finito. Face aos resultados de Church e Turing, esse é o melhor desempenho que

se pode esperar de um procedimento de prova geral para a logica de primeira ordem.
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Os resultados obtidos por Herbrand permitiram reduzir o problema de determinar a in-
satisfatibilidade de uma féormula ao problema de determinar a insatisfatibilidade para um
conjunto finito de instancias basicas de um conjunto de clausulas I'. Baseado nisso, Her-
brand elaborou um procedimento de refutacao que gera conjuntos de instancias basicas de
clausulas de I' até que um desses conjuntos seja insatisfativel. Pelo teorema de Herbrand,
é garantido que sendo I' insatisfativel, esse procedimento sempre encontra uma solucao
em um numero finito de tentativas. Entretanto, se I' é satisfativel e contém simbolos fun-
cionais, esse procedimento nao para de executar. Isso ocorre porque essa teoria aplicada
a clausulas arbitrarias é indecidivel, portanto nao se pode esperar que um procedimento
de prova sempre termine.

Em [31], Gilmore foi um dos primeiros a implementar a idéia acima de Herbrand. No
entanto, o seu método de testar a insatisfatibilidade das férmulas é bastante ineficiente.
Em [23], Davis e Putnam implementaram algumas melhorias no método de Gilmore,
porém a geracao de instancias basicas na maioria das vezes cresce exponencialmente,

inviabilizando inclusive a prova de clausulas simples num computador.

Substituicao e unificagao

Para dirimir o problema acima, Robinson introduziu o principio da resolucao [83]. Esse
principio é aplicado a um conjunto de cldusulas I para testar a sua insatisfatibilidade.
Isso é alcancado ao ser demonstrada que a clausula vazia [1 segue de I'. Antes de definir
o principio da resolucao, serd apresentado um método que permite encontrar um par de
literais complementares (A, = A) pertencentes a cldusulas de I'. Em se tratando de literais
basicos, essa tarefa é elementar; porém para clausulas contendo varidveis, o processo

torna-se mais complexo.

Exemplo 2.34 Sejam v, = p(z) V r(x) e 7o = =p(f(x)) V ¢(x). Nao ha nenhum literal
em 7; complementar a 7,. Entretanto, substituindo em ~;, a variavel z por f(a) e em o,
a varidvel z pelo termo a, obtém-se o par de literais complementares p(f(a)), —p(f(a)).

Uma substituicao é definida da seguinte maneira:

Definicao 2.35 Uma substituicio 6 é um conjunto finito da forma {vi/ti,...,v,/ts},
em que todo v; € uma varidvel e todo t; é um termo diferente de v; e as varidveis vy ... v,
sao distintas entre si. Quando tq...,t, sao termos bdsicos, a substituicdo é chamada de
substituicao bdsica. A substituicdo dada pelo conjunto vazio recebe o nome de substituicdo

identidade e € denotada por c.

Na seqiiéncia, uma expressao é um termo, um literal, uma conjuncao ou uma disjuncao

de literais. Uma expressao simples é um termo ou um atomo.
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Definicao 2.36 Sejam E e F expressoes. E e F sao variantes se existe uma substituicao
0 eo tal que E = FO e ' = Eo. E ¢ chamado de variante de F e F ¢ chamado de

variante de E.

Definicao 2.37 Uma substituicdo 0 é uma renomeac¢ao de varidveis ou simplesmente
renomeacao se e somente se cada elemento x/y de 6 for tal que y é uma varidvel e nao

existirem dois elementos x/y e z/w em 6 tais que T # z e y = w.

Definicao 2.38 Sejam 0 = {v,/t1,...,v,/t,} uma substituicio e E uma expressio. As-
sim, FO € uma expressio obtida de E trocando simultaneamente cada ocorréncia da
varidvel v;, 1 < i < n, em E por um termo t;. FE6 é chamada de uma instancia de

E. Se Ef ¢ basico, entao EO é chamado de uma instancia bdsica de E.
Exemplo 2.39 Sejam § ={x/a,y/f(b),z/c} e E ={p(z,y, 2)}. Entao E0 =P(a, f(b), c).

Definigao 2.40 Sejam 0 = {u1/s1,...,um/sn} e 0 = {v1/t1,... v/t } substituicoes.

Entdao a composicao Qo de 0 e o € a substituicao obtida do conjunto

{ur/s10, ... um/sno, 01 /t1, ... vn [t }}

retirando todo u;/s;o para o qual u; = s;o e retirando todo v;/t; para o qual v; €

{ug, ...y}

Exemplo 2.41 Sejam 0 = {z/y,z/f(x)} e 0 = {z/b,y/z,z/a}. Entdo, tem-se que
00 = {2/ (1), y/2}.

Uma substituicao especial que torna todos os elementos de um conjunto sintaticamente
idénticos é chamada de unificador. Tal substituicao é utilizada para reduzir o espaco de
busca por um par de literais complementares e foi resgatada por Robinson em [83] a partir
de um trabalho de Herbrand [39].

Definicao 2.42 Uma substituicio 0 é chamada de unificador para um conjunto de ex-
pressoes {Ey, ..., Ex} se e somente se E10 = Exf = ... = Exf. O conjunto {E, ..., E}

¢ unificdvel se hda um unificador para ele.

Definigao 2.43 Um unificador o para um conjunto de expressies {Ei,...,Ex} € um
unificador mais geral (mgu)? se e somente se para cada unificador 0 para esse conjunto,

hd uma substituicao X tal que 0 = o \.

2Do inglés Most General Unifier.
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Exemplo 2.44 O conjunto {p(f(x),z),p(y,a)} é unificivel desde que a substitui¢ao § =
{y/f(a),x/a,z/a} é um unificador para esse conjunto. O unificador mais geral é o = {y/
f(z),z/a} (Observe que o = 0{x/a}).

Para encontrar o mgu, é apresentado o algoritmo da unificacao, que tem como entrada
de dados um conjunto I' de expressoes simples e como saida o mgu dessas expressoes se o
conjunto for unificavel; caso contrario, é relatado que esse conjunto nao é unificavel. Nesse
algoritmo, inicialmente, é localizada a posi¢ao do simbolo mais a esquerda tal que nem
todos os elementos de I' sejam sintaticamente idénticos. Em seguida, uma tentativa é feita
de unificar todas as subexpressoes de I' que comecam na posicao desse simbolo. Se essa
tentativa é bem sucedida, o processo continua com a expressao resultante da substituicao;
senao [' nao é unificavel e o algoritmo para. Se o final das expressoes de I' é alcancado, o

procedimento para e a composicao de todas as substituicoes feitas em I' é o mgu de T'.

Definigao 2.45 O conjunto da discérdia® de um conjunto nio vazio I’ de expressoes sim-
ples ¢ obtido localizando a posicao do simbolo mais a esquerda que nem todas as expressoes
em I' tenham exatamente esse mesmo simbolo. Em sequida, de cada expressao de I' é ex-
traida a subexpressdo que comeca com o simbolo ocupando aquela posicdo. O conjunto

dessas respectivas subexpressoes € o conjunto da discordia.

Exemplo 2.46 Seja I' = {p(z, f(y, 2)),p(z,a),p(z, g(h(k(z))))}, entdo a primeira posi-
cao do simbolo que nem todos as expressoes de I' sao exatamente as mesmas é a quinta.

Desse modo, o conjunto da discérdia de T' é igual a {f(y, 2), a, g(h(k(x)))}.

O algoritmo da unificacao é apresentado abaixo. Neste algoritmo, I' denota um con-

junto de expressoes simples:
Algoritmo da Unificagao
Passo 1-Facak=0e o =c¢.

Passo 2 - Se I'oy, 6 um conjunto unitario, pare; o, é o mgu para I'. Caso contrario,

encontre o conjunto da discordia Dy, de ['oy.

Passo 3 - Se ha elementos v e t em Dy tal que v é uma variavel que nao ocorre em
t, faga op1 = op{v/t}, incremente k e va ao passo 2. Caso contrario, pare; I' nao é

unificavel.

O algoritmo da unificacao como foi apresentado é nao deterministico, pois pode haver
varias escolhas para vy, e t; no passo 3. No entanto, é garantido que esse algoritmo sempre
termina ja que I contém finitamente muitas variaveis e em cada aplicacao do passo 3,

uma delas é eliminada.

3Do inglés disagreement set.
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Exemplo 2.47 [50] Seja I' = {p(a, z, h(g(2))),p(z, h(y), h(y))}.

Dy = {a7 Z}aal{z/a} e oy = {p(a,x,h(g(a)),p(a,h(y),h(y))}
Dy = {z,h(y)},00 ={2/a,z/h(y)} e Toy = {p(a, h(y), h(g(a))
(

),p(a, h(y), h(y))}
Dy = {y,g(a)}, 03 ={z/a,2/h(g(a)),y/g(a)} e Toz = {p(a,h h

9(a)), h(g(a

~—
~—
~—
——

Assim, I' é unificavel e o3 é 0 seu mgu.

Principio da resolugao

Tendo introduzido o algoritmo da unificacao, pode-se agora considerar o principio da
resolucao, apresentado por Robinson em [83], que é definido como uma regra de inferéncia

que gera uma nova clausula a partir de duas cldusulas.

Definicao 2.48 Se dois ou mais literais de uma cldusula C tém um unificador mais geral

o, entao C'o é chamado de fator de C.

Exemplo 2.49 Seja C' = {p(z) V p(f(y))V —q(x)}. Os literais p(x) e p(f(y)) possuem o
mgu o = {x/f(y)}. Conseqiientemente, Co = {p(f(y)) V =q¢(f(y))} é um fator de C.

Na definicao a seguir, 7, e 72 sao duas cldusulas. Se elas possuem varidveis em co-
mum, essas variaveis sao renomeadas de modo a nao mais isso acontecer. Em um abuso

notacional, os literais resultantes dessa renomeacao também serao denotados por vy; e 7s.

Definigao 2.50 Sejam vy, = LyV...V L, ey = M V...V M, duas cldusulas (chamadas
de cldusulas pai) sem varidveis em comum, em que todo L;, 1 < i < n e todo M,
1 < j < m, sao literais. Sejam L,, 1 <r <n e My, 1 <s <m, dois literais em vy, € ¥

respectivamente. Se L, e =M, possuem um unificador mais geral 0, entao a clausula
(LyV...VL 4NV Ly V...V L, VM V...V Mg 1V Mgy NV Mpy,)0

é um resolvente bindrio de v, e 2. Nesse caso, diz-se também que 7, resolve-se com s

(e vice-versa). Os literais L, e My sao chamados de literais resolvidos.

A renomeacao das clausulas assegura que o fato de 7; e 7, possuirem varidveis em
comum nao ird impedir a derivagao de novas cldusulas. Por exemplo, seja v = p(x)
e 72 = p(f(z)). Observe que nao ha resolventes bindrios de 7, e 75, pois o conjunto
[' = p(x),p(f(x)) ndo é unificivel. Entretanto, [J é um resolvente binério de y; = p(z) e

720 = p(f(y)), em que 0 = (z/y) é uma renomeagao em 7.
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Definicao 2.51 Um resolvente das cldusulas pai v, e v, é um dos sequintes resolventes

bindrios:
1. Um resolvente bindrio de v, e 7o;
2. Um resolvente bindrio de v; e um fator de vy
3. Um resolvente bindrio de um fator de v, e ys;

4. Um resolvente bindrio de um fator de v, e de um fator de 5.

O principio da resolugdo ou simplesmente resolugao é uma regra de inferéncia que gera
resolventes de um conjunto de clausulas. Essa regra é consideravelmente mais eficiente
do que os procedimentos de refutacao baseados no teorema de Herbrand tais como os
apresentados por Gilmore e por Davis e Putnam. Devido a sua simplicidade e eficiéncia,
o principio da resolucao exerce um papel de destaque, sendo que algumas de suas carac-

teristicas como a unificacao sao comuns a todos os procedimentos de prova modernos.

f(g(a))) v q(z). Como z
)V ¢q(z). Um fator de v,
(9(a))

g(a))) V q(z). Portanto,

Exemplo 2.52 Sejam 71 = p(z) V p(f(y)) V r(g(y)) e 72 = —p
aparece em 7 e ¥z, © é renomeado em yy. Seja vo = —p(f(g(a)

(
)
é v, =p(f(y)) Vr(g(y)). Um resolvente bindrio de 7| e 75 é r(g
r(g(g(a))) V q¢(z) é um resolvente de v, e o.

De posse dessas nocgoes, uma teoria da resolucao Tz pode ser enunciada da seguinte

forma:

Definicao 2.53 (Teoria da resolucao) Uma teoria da resolu¢ao Ty consiste de um al-
fabeto de primeira ordem A, uma linguagem constituida de cldusulas sobre A, nenhum

axioma e como unica regra de inferéncia o principio da resolucdo.

A nocao de deducao em Tr é formalizada seguindo a nocao de dedugao apresentada
na secao 2.2:

Definicao 2.54 Sejam [' um conjunto de cldusulas e v uma cldusula. Uma deducdo de

v a partir de T' em Tg € uma seqiéncia S = {Si,..., Sy} de cldusulas tal que
1. S, =v
2. Para todo i, 1 <i<mn, S; €' ouS; € um resolvente de S; e Sy para algum j,k < i.

Definicao 2.55 Uma refutacao a partir de I' em Tr € uma dedugao de O a partir de I'.
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Exemplo 2.56 Seja I' = {p(z) V q(z), ~p(z) V ¢(f(y)), p(z) V —q(f(2)), =p(x) V —q(z)}
um conjunto de clausulas. A seqiiéncia abaixo é uma refutacao a partir dessas clausulas

em Tp:

1) —p(x)V —q(x) Cldusula de T')
2)  —p(2)Valf(y)) Clausula renomeada de T")
3)  —w(2) V-p(f(y) Resolugdo de (1) e (2))
4)  p(z)Vq(x) Cldusula de T')
5 q(f(y)) Resolucao de (3) e (4))
() V =q(f(z)) Clausula de T')
()

N N N N N /N N /S /S A/
~N
O — — — — — ~— ~— ~— ~—

Resolugao de (5) e (6))
Cldusula renomeada de I')
Resolucao de (7) e (8))
Resolugao de (5) e (9))

O oo

(
(
(
(
(
(
(
(
(
(

—_

) O
Os proximos resultados garantem a correcao e a completude da teoria da resolucao:

Teorema 2.57 (Corregao da resolugao) [83/Para todo conjunto T' de cldusulas, se

existe uma refutacao a partir de I' em Tg, entdo I' ¢ insatisfativel.

Teorema 2.58 (Completude da resolugao) [83/Para todo conjunto T de cldusulas, se

I’ € insatisfativel, entao existe uma refutacdo a partir de I' em Tg.

2.2.2 Meétodo da resolucao linear

Apesar de sua eficiéncia, no principio da resolucao, o espaco de busca pode crescer
exponecialmente em alguns casos, tornando-se um sério obstaculo para muitas aplicagoes
praticas. Essa explosao combinatorial é provocada pela liberdade de escolha de clausulas,
literais e fatores no principio da resolucao. Para evitar isso, foram desenvolvidos meios de
limitar o espaco de busca. Um desses refinamentos é o método da resolucao linear, que
foi independentemente proposto por Loveland [52] e Luckham [53] em 1970.

Resolucao linear permite somente deducoes em que cada cldusula é obtida resolvendo-
se sempre a clausula imediatamente anterior com uma clausula de entrada ou uma clausula
deduzida anteriormente. Isso estabelece um seqiienciamento linear de resolucoes em vez
das varias ramificagoes admissiveis no principio da resolucao sem restri¢coes. Nos conceitos

a seguir, é assumido que todas as deducoes estao na teoria da resolucao 7Tg.

Defini¢ao 2.59 (Resolugao linear) Sejam I’ um conjunto de clausulas e Cy uma cldu-
sula de T'. Uma deducdo linear de C,, de T' com cldusula inicial Cy € obtido do modo

mostrado na figura 2.1 em que:
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1. Parai =0,1,...,n— 1, C;y1 é um resolvente de C; (chamado de cldusula central)

e B; (chamada de cldusula lateral);

2. Por sua vez, cada B; estd em I' ou estd em (), para algum j < i.

Co By
¢ B,
C,
Coi B
C

n

Figura 2.1: Resolucao Linear

Definicao 2.60 Uma refutacdo linear de Cy de I' € uma deducao linear de 1 a partir de
r.

Exemplo 2.61 Seja ' = {—p(x)Vq(z),p(x)Vq(z),p(x)V-q(z), ~p(r)V-g(x)}. Porsim-
plicidade, neste capitulo, serao utilizados simbolos proposicionais para representar literais
quando isso nao causar ambigiiidades. Assim, p(z), ¢(z) serao tratados respectivamente
por p e q. Escolhendo —p V ¢ como clausula inicial, a figura 2.2 representa uma refutacao

linear da clausula =p Vv q de T'.
Uma escolha erronea da clausula inicial Cy de um conjunto de clausulas I' pode con-

duzir a incompletude, ou seja, I' é inconsistente, mas [] nao é obtido de Cjy e I'.

Exemplo 2.62 Seja I' = {p(z), 7p(y) V r(y), r(u),q(a)}. T é insatisfativel, mas seleci-
onando ¢(a) como cldusula inicial, a tnica deducao linear de T e ¢(a) é o préprio g(a).
Desse modo, nao existe uma refutacao linear de I' com cldusula inicial ¢(a). Entretanto,

se quaisquer das demais cldausulas de I" forem escolhidas, [] sera deduzido.

Para estabelecer um método de resolucao linear completo, as cldusulas iniciais devem

ser restritas as relevantes:
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“Ppvqg o pv(q
\ / -
p / “pv-q
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N

Figura 2.2: Exemplo de Refutacao Linear

Definicao 2.63 Seja I' um conjunto de cliusulas. Uma clausula C' € T' é chamada de
relevante (como cldusula inicial de uma deducdo linear) se hd um subconjunto I'" C T tal

que I ¢ satisfativel, mas T U {C} € insatisfativel.

No exemplo 2.62, excetuando ¢(a), todas as demais cldusulas sao relevantes.
Por ser um refinamento de resolucao, esse método herda a sua caracteristica de ser
refutacionalmente correto. O teorema abaixo mostra que o método da resolucao linear é

também refutacionalmente completo:

Defini¢ao 2.64 (Completude da resolugao linear) Sejam I' um conjunto insatisfa-
tivel de clausulas e C' uma cldusula relevante em I'. Entao existe uma refuta¢dao linear de

I' com cldusula inicial C'.

2.2.3 Procedimentos de refutacao linear

Um procedimento de refutacao linear pode ser definido como um algoritmo para cons-

truir um conjunto de drvores especiais chamadas de arvores de refutacao [84, 44].

Definicao 2.65 (Arvore de refutacao) Sejam I' um conjunto de cldusulas e Cy uma
clausula de I'. Uma drvore de refutacao Agr para I' com cldusula inicial Cy € uma drvore

que satisfaz as sequintes condig¢oes:

1. Cy € 0 nd raiz de Ag;
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2. Sejam C um nd da drvore e N' o conjunto de seus nds ancestrais em Agr. Cada
resolvente C' de C (Cldusula pai) e N UT (Cldusulas laterais) é um filho de C;

3. Todos os filhos de C sdo resolventes de C'e N UT;
4. Nos que sao cldusulas vazias nao tém filhos.

Por convencao, na representacao grafica de uma arvore de refutacao, as clausulas

laterais utilizadas estao dispostas ao lado da aresta correspondente.

Definicao 2.66 A floresta de refutacdo para um conjunto de clausulas I' é o conjunto de

todas as drvores de refutacao para I' tendo como clausula inicial alguma cldusula de T'.

Cada ramo de uma arvore de refutacao para um conjunto de clausulas I" com clausula
inicial Cy pode ser visto como uma deducao linear de uma folha C,, de I' a partir de Cj.

Disso resulta as seguintes definicoes:

Definicao 2.67 Sejam I' um conjunto de cldusulas, Cy uma cldusula em I' e Ar uma

drvore de refutacdo para I' com clausula inicial CY.

e Um folha de Ar € um no de sucesso de Ar se e somente se € rotulada pela cldusula

vazia. Caso contrdrio, essa folha é um no de fracasso;

e Um ramo de sucesso de Ar é um ramo finito de Ag terminado com um né de
sucesso. Por outro lado, esse ramo finito é chamado de ramo de fracasso se ele

termina com um no de fracasso.

A correspondéncia entre ramos de uma arvore de refutacao e dedugoes pode ser ex-

plorada para se obter o seguinte resultado:

Teorema 2.68 Um conjunto I' de cldusulas € insatisfativel se e somente se existe uma
darvore de refutacio Agr na floresta de refutacio para T tal que Ar tem um ramo de

SuUcesso.

Desse resultado, conclui-se que a floresta de refutacao para um conjunto de cldusulas
[' é uma representacao compacta e organizada do espaco de busca de [' no método da
resolucao linear. Entao, um procedimento de refutacao linear se reduz a um algoritmo que
recebe como entrada um conjunto I' de cldusulas e progressivamente constréi a floresta
de refutacao para I' em busca de um né de sucesso. Ha duas estratégias fundamentais
para a expansdo das arvores de uma floresta: expansao em amplitude* e expansiao em

profundidade®.

4Do inglés, breadth-first method.
Do inglés, depth-first method.
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Na expansao em amplitude, todos os resolventes Ry, ..., R, de uma cldusula central
C; sao gerados. Se algum deles for a clausula vazia, o procedimento para e uma prova
é encontrada. Caso contrario, para cada R;, todos os seus resolventes sao gerados e o
processo continua até a clausula vazia ser obtida ou nao houver mais clausulas laterais
que possam ser resolvidas com algum R;.

Desse modo, seja I' um conjunto de cldusulas e C uma cldusula de ' selecionada
para ser a clausula inicial. A estratégia da expansao em amplitude é descrita como segue
abaixo:

A Estratégia da Expansao em Amplitude
Passo 1 - CLIST = {Cy};

Passo 2 - Se CLIST esta vazia, o algoritmo termina sem uma prova. Caso contrario,

continue;
Passo 3 - Seja C' a primeira clausula em CLIST. Retire C'de CLIST;

Passo / - Encontre todas as clausulas em I' que podem ser clausulas laterais de C.
Se nao existe tais clausulas laterais, va ao passo 2. Caso contrario, resolva C' com todas

essas clausulas laterais. Sejam Ry, ..., R,, esses resolventes;

Passo 5 - Se algum R, é uma cldusula vazia, 1 < ¢ < m, o algoritmo termina com

uma prova; caso contrario, continue;

Passo 6 - Coloque Ry,..., R, (numa ordem arbitraria) ao final de CLIST e va ao

passo 2.

Exemplo 2.69 Seja I' = {-pV ¢,p V q¢,pV —=q,—p V —q}. Escolhendo —p V ¢ como
cldusula inicial e aplicando a estratégia da expansao em amplitude, obtém-se uma arvore

de refutacao, que é parcialmente mostrada na figura 2.3.
Na figura 2.3, sao mostrados dois ramos que conduzem a uma refutacao. Ambos esses

ramos sao possiveis refutacoes de —pV ¢ de I', sendo que um deles foi mostrado na figura
2.2 do exemplo 2.61.

Na estratégia da expansao em amplitude, muitas cldusulas irrelevantes e redundantes
podem ser geradas antes da cldusula vazia ser encontrada, acarretando em um custo
computacional elevado.

No tocante a estratégia da expansao em profundidade, a insercao dos nds na arvore é
feita de cima para baixo ao contrario da expansao em amplitude que é feita da esquerda
para a direita. A expansao em profundidade é mais facil de implementar do que a anterior,
mas possui alguns problemas relacionados a insercao de nés em caminhos errados, ou seja,

caminhos que nao conduzem a solugao.
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Figura 2.3: Estratégia da Expansao em Amplitude

A Estratégia da Expansao em Profundidade
Passo 1 - CLIST = {Cy};

Passo 2 - Se CLIST esta vazia, o algoritmo termina sem uma prova. Caso contrario,
continue;

Passo 3 - Seja C' a primeira clausula em CLIST. Retire C'de CLIST;

Passo / - Encontre todas as clausulas em I' que podem ser clausulas laterais de C.
Se nao existe tais cldusulas laterais, va ao passo 2. Caso contrario, resolva C com todas
essas clausulas laterais. Sejam Ry, ..., R,, esses resolventes;

Passo 5 - Se algum R, é uma cldusula vazia, 1 < ¢ < m, o algoritmo termina com

uma prova; caso contrario continue;

Passo 6 - Coloque Ry, ..., R, (em uma ordem arbitraria) ao inicio de CLIST e v4 ao
passo 2.

Exemplo 2.70 Seja T’ = {—pVq,pVq,pV—q,—pV-q}. Escolhendo —pV ¢ como cldusula
inicial e aplicando a estratégia da expansao em profundidade, obtém-se uma arvore de
refutacao, que é parcialmente mostrada na figura 2.4.

Na expansao em profundidade, nem sempre é garantido encontrar uma refutacao caso

ela exista. No entanto, essa estratégia é em geral mais simples do que a expansao em
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Figura 2.4: Estratégia da Expansao em Profundidade

amplitude. Por causa disso, é bastante utilizada em provadores automaticos de teorema
como pode ser conferido no proximo capitulo.

2.3 Pontos fixos

Esta secao fornece algumas nocgoes elementares envolvendo mapeamentos monotonicos
e pontos fixos que serao muito utilizadas no transcorrer deste trabalho. As defini¢oes

apresentadas aqui seguem muito proximamente de [50].

Definicao 2.71 Seja C' um conjunto. Uma relacdo R sobre C' € qualquer subconjunto de
C xC.

Serd utilizada a notacao infixa xRy para designar que (z,y) € R.

Definicao 2.72 Uma relagao R sobre um conjunto C é uma ordem parcial se as sequintes

condigoes sao verificadas:
e Reflexividade: xRz, para todo v € C;
e Simetria: xRy e yRx implica v =y, para todo x,y € C;

e Transitividade: 2Ry e yRz implica xRz para todo x,y,z € C'.
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Adotando convencao padrao, sera utilizado o simbolo < para denotar uma relacao
parcial.

Definicao 2.73 Seja C um conjunto com uma ordem parcial <. Entdo a € C' é um limite
superior de um subconjunto X de C se x < a, para todo x < X. Similarmente, b € C' €

um limite inferior de X se b < x para todo v € X.

Definicao 2.74 Seja C um conjunto com uma ordem parcial <. Entdo a € C é o menor
limite superior de um subconjunto X de C se a é um limite superior de X e para todo
limite superior a' de X, a < a'. Similarmente, b € C' € o limite inferior de um subconjunto

X de C se b é o maior limite inferior de X e para todo limite inferior b’ de X, b’ <b.

Se 0 menor limite superior de X existe, ele é tinico e é denotado por lub(X)°. Similar-

mente, se o maior limite inferior de X existe, ele é tinico e é denotado por glb(X)".

Definicao 2.75 Um conjunto ordenado parcialmente L é um reticulado completo se e
somente se lub(X) e glb(X) existem para todo subconjunto X de L.

Nesta secao, sera utilizado o simbolo T para designar o elemento superior lub(L) e o

simbolo L para designar o elemento inferior glb(L) do reticulado completo.

Definicao 2.76 Sejam L um reticulado completo e T : L — L um mapeamento. T é

monotonico se toda vez que x <y, T(x) < T(y).

Definicao 2.77 Sejam L um reticulado completo e X C L. X é um conjunto direto se

todo subconjunto finito de X tem um limite superior em X.

Definicao 2.78 Sejam L um reticulado completo e T : L — L um mapeamento. T é
finitdrio se T'(lub(X)) C lub(T(X))) para todo subconjunto direto X de L. T é chamado
de continuo se ele € monotonico e finitario. Uma definicao equivalente de continuidade é
T é continuo se T(lub(X)) = lwb(T(X)) para todo subconjunto direto X de L.

Definicao 2.79 Sejam L um reticulado completo e T : L — L um mapeamento. a € L é
o menor ponto fizo de T se é um ponto fixo, isto €, T'(a) = a e para todo ponto fixo b de

T, a <b. De um modo similar é definido o maior ponto fizo.

O préximo resultado é uma generalizacao do teorema do ponto fixo de Knaster-Tarski
[88].

5Do inglés, least upper bound.
"Do inglés, greatest upper bound.
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Proposicao 2.80 Sejam L um reticulado completo e T : L — L monotonico. Entdo,
T possui um menor ponto fizo, Ifp(T)® e um maior ponto firo, gfp(T)°. Além do mais,
ifp(T) = glb{x : T(x) = x} = glb{x : T(z) < z} e gfp(T) = lub{zx : T(x) =z} = lub{x :
x <T(x)}.

Na definicao abaixo, é apresentada as poténcias ordinais de T.

Definicao 2.81 Sejam L um reticulado completo eT' : L — L monotonico. Entao

T = 1

T+l T(TTZ')
TY = Wwb{T" :i < &} sed é um limite ordinal.
TV =T

T = T(TY)
TY = glb{T" :i <3} sed é um limite ordinal.

O préximo resultado caracteriza [fp(T) e gfp(T) em termos das poténcias ordinais de

T. A prova dessa proposicao pode ser verificada em [50].

Proposicao 2.82 Sejam L um reticulado completo e T : L — L um mapeamento mo-
notonico. Entdo, para qualquer ordinal i, T < Ifp(T) e TH > gfp(T). Além do
mais, eristem ordinais j; e jo tal que ky > j; implica T™ = [fp(T) e ky > jo implica
T2 = gfp(T).

O menor i tal que T = [fp(T) é chamado de fecho ordinal de T. O préximo resultado
mostra que sob a hipétese mais forte de que T é continuo, o fecho ordinal de T é < w!?.

A prova dessa proposigao também pode ser encontrada em [50].

Proposicao 2.83 Sejam L um reticulado completo e T : L — L continuo. FEntao
Ifp(T) =T,

8 Do inglés, least fixpoint.

9Do inglés, greatest fizpoint.

ONeste trabalho, ao se referir a limites ordinais, w serd utilizado para designar o primeiro ordinal
infinito.



Capitulo 3

Fundamentos de Programacao em

Logica

Neste capitulo, é apresentada um relato sobre programacao em légica que inicia com
a légica restrita a linguagem Horn e finda com uma discussao sobre a importancia de
semanticas paraconsistentes em programacao em logica estendida. A linguagem Horn é
mostrada na secao 3.1, em que sao descritas algumas de suas caracteristicas, ressaltando
a simplicidade do método da resolugao linear para tais cldusulas. A secao 3.2 refere-
se a utilizacao da logica como uma linguagem de programacao, sendo apresentadas a
sua sintaxe, a sua semantica declarativa e a sua semantica operacional. Na secao 3.3, é
introduzida a nocao de programagao normal em légica com a apresentacao dos conceitos
de interpretacao e modelo para tais programas. Também sao descritas as duas principais
semanticas declarativas para programas normais em légica: a semantica dos modelos
estaveis e a semantica bem fundada. Na seqiiéncia, é feito um rapido comentario sobre
as semanticas operacionais em programacao normal em légica. O capitulo termina com a
apresentacao da programacao em légica estendida. Nesse sentido é discutida a importancia
do operador de negacao explicita, “=”, em programacao em légica. Entao, define-se a
nocao de linguagem para programas em logica estendida e, por fim, é entabulada uma

discussao sobre a conveniéncia de semanticas paraconsistentes para tais programas.

3.1 A Linguagem Horn

Como discorrido no capitulo anterior, para qualquer conjunto I'y de sentencas da
l6gica de primeira ordem, existe um conjunto I'; de sentencas na forma clausal tal que I'y é
insatisfativel se e somente se I'y é também insatisfativel. Com isso, as questoes pertinentes
a satisfatibilidade ou insatisfatibilidade podem ser transladadas para as sentencas na

forma clausal. Por sua vez, pelo teorema de Herbrand, é garantido que um conjunto I' de

36
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clausulas é insatisfativel se e somente se I' nao possui modelos de Herbrand. Com isso,
para determinar I' = v, em que [' é um conhunto de cldusulas e v é uma cladusula, basta
demonstrar que todo modelo de Herbrand para [' é um modelo de Herbrand para +.

No entanto, teorias definidas sobre a linguagem clausal continuam intrataveis. Fe-
lizmente, esse problema pode ser contornado restringindo as clausulas a conterem no
maximo um literal positivo. Tais cldusulas sao chamadas de cldusulas Horn [57]. Ao res-
tringir a linguagem da légica de primeira ordem as clausulas Horn, obtém-se importantes
propriedades tanto do ponto de vista semantico quanto sintatico.

Sob o aspecto semantico, sabe-se que para qualquer conjunto satisfativel de clausulas
Horn, é garantida a existéncia de um menor modelo de Herbrand. Isso se deve porque
a interseccao dos modelos Herbrand para um conjunto satisfativel [' de clausulas Horn
continua sendo um modelo para I'. Assim, numa teoria satisfativel, a interseccao de todos
os modelos de Herbrand para [' é tinica e nao vazia, sendo chamada de menor modelo de
Herbrand, denotado por Mr.

Em [91], é demonstrado que o menor modelo de Herbrand para um conjunto ' de
clausulas Horn é precisamente o conjunto de literais basicos que sao conseqiiéncia légica
de I'. Desse modo, seja I' um conjunto de clausulas Horn e v uma cldusula Horn, I' |= 7 se
e somente se v € Mp ou ainda, ['U{—v} é insatisfativel se e somente se v € Mrp. Por isso,
costuma-se considerar o modelo Mt como o significado pretendido para I". Observe que
para clausulas arbitrarias, a propriedade da interseccao de modelos ainda ser um modelo

nem sempre é verificada:

Exemplo 3.1 Seja I' = p(a) V p(b). T possui dois modelos de Herbrand: M; = p(a) e
M, = p(b). A interseccao desse dois modelos é igual ao conjunto vazio, que nao é um

modelo para I'.

Por outro lado, sob o aspecto sintatico, a construcao de um calculo de resolucao para
clausulas Horn também se torna bastante simplificada. Para provar a insatisfatibilidade de
um conjunto de cldusulas I', como de praxe, parte-se de uma clausula inicial e prossegue-
se até encontrar [] ou nao ser mais possivel aplicar a regra de resolucao. No entanto,
em cada aplicacao dessa regra, precisa-se somente manter um registro da clausula central
atual, pois as clausulas laterais sao constituidas somentes por elementos de I'*. Com isso,
uma, estrutura de dados bem mais simples é suficiente para armazenar os dados utilizados

durante uma prova.

Defini¢ao 3.2 (Resolugao linear para cldusulas Horn) Sejam ' um conjunto de
clausulas Horn e Cy uma clausula em I'. Uma deducdo linear de C,, de I' com cldusula

inictal Cy € obtida da sequinte maneira:

!Para conjuntos de cldusulas arbitréarias, as cldusulas laterais também poderiam conter as cldusulas
centrais previamente deduzidas.
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e (i1 € um resolvente da cldusula central C; e da cldusula lateral B;, em que B; é

uma cldusula de T'.
Uma refutacao linear de T' é uma deducao linear de [1 de T'.

Exemplo 3.3 Seja I' = {p(f(x))V —p(x),p(a), p(f(f(a)))}. Uma refutacao linear para
[ a partir da cldusula inicial —p(f(f(a))) é mostrada na figura 3.1:

Pt B(T0) v ~P(X)
~p((@) p(T00) v ~P(X)
—p(a) p(a)
:

Figura 3.1: Resolucao linear para cldusulas Horn

A corretude do método da resolucao linear para as clausulas Horn segue da corre-
tude desse método para clausulas arbitrarias. Em contrapartida, a sua completude é

apresentada pelo teorema abaixo cuja prova pode ser verificada em [49].

Teorema 3.4 (Completude da resolugao linear para cldusulas Horn) Seja I' um
conjunto finito e insatisfativel de cldusulas Horn. FEntao para toda cldusula C' relevante
em ', existe um refutacao linear de I' com cldusula inicial C. Além disso, existe pelo

menos uma clausula relevante em T.

Apesar de ser menos expressiva do que a linguagem da légica de primeira ordem, a
linguagem Horn permite a obtencao de solucgoes satisfatorias em muitas aplicacoes, sendo
que a insatisfatibilidade de uma teoria 7 para o caso proposicional é um problema de
complexidade linear. Por sua vez, na légica de primeira ordem, tal problema ¢é NP-
completo. Por esses motivos, a linguagem Horn tem sido profusamente estudada como

uma ferramenta eficiente para a construcao de provadores automaticos de teoremas.
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3.2 A Loégica como linguagem de programacao

Em [46], é mostrado que a l6gica também pode ser utilizada como um formalismo
computacional ao qual um conjunto finito de sentencas representa um programa. Tais
programas sao chamados de programas em légica. Essa nocao foi um dos resultados
obtidos a partir do grande impulso tomado pelas pesquisas envolvendo provas automaéticas
de teoremas com a definicao da regra de resolucao.

Numa visao mais ampla, um programa em légica ¢ um conjunto P de sentencgas que
representa os axiomas de uma teoria. Definir um programa em logica significa, por-
tanto, obter uma descricao axiomatica de um determinado problema ou situagao. Em
oposicao, os programas convencionais podem ser vistos como a descricao dos procedi-
mentos para obter a solucao de um problema. Por essa razao, diz-se que programas em
l6gica possuem uma interpretacao declarativa enquanto que os programas convencionais,
uma interpretacao procedural. Além disso, programas em légica também possuem uma
interpretacao procedural ja que suas sentencas podem ser consideradas como definicoes
de procedimentos [46].

Desse modo, do ponto de vista da logica, a programacao em logica possibilita uma
interpretacao procedural das sentencas enquanto que do ponto de vista da programacao,
a programacao em logica possibilita uma intepretacao declarativa dos componentes do
programa.

Uma chamada a um programa em légica P representa uma indagagao se uma sentenca
S é conseqiiéncia légica de P. Uma execucao de P a partir de S significa pesquisar uma
deducao de S a partir de P numa teoria de prova adequada. Sob essa ética, programacao
em légica se aproxima bastante da area de prova automatica de teoremas. No entanto,
programacao em légica nao se restringe a verificar se uma sentenca é conseqiiéncia légica
de P. A nocao de resposta é ampliada visando permitir a computacao da informagcao
efetivamente extraida de P.

Com a introducao de uma interpretacao declarativa em programacao, um dos objetivos
dos pesquisadores era o de separar a parte relacionada a representacao do problema, da
parte operacional, que soluciona o problema. Essa idéia foi defendida por Kowalski [42]
sob a argumentacao de que um algoritmo consiste de dois componentes disjuntos: logica e
controle. Assim, numa linguagem de programacao puramente declarativa, o programador
especificaria o componente légico do algoritmo e o sistema de programacao em lbgica
ficaria encarregado de todos os aspectos operacionais. Infelizmente, na pratica, isso nao
pode ser alcancado e o projetista de um programa em légica deve preocupar-se com
questoes procedimentais como a ordem das cldusulas no programa, a posicao do operador

cut numa regra e mesmo com a representacao da negacao default.
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3.2.1 A sintaxe da programacao em légica

Restringindo as sentengas da linguagem de um programa em légica as clausulas Horn,
Colmerauer [19] e Kowalski [46] definiram e implementaram a primeira linguagem de
programagao em ldgica declarativa, o PROLOG (PROgramming LOGic). Neste traba-
lho, os programas construidos dessa linguagem serao referidos como programas em légica
definidos?.

Um alfabeto A para um programa em légica definido é constituido das seguintes classes

disjuntas de simbolos:

e constantes;

e simbolos funcionais;
e simbolos relacionais;
e variaveis;

e parentéses: “(” e “)”;

e implicacao revertida: <;

e virgula: “”.

Os tres tultimos itens sao comuns a todo alfabeto enquanto que os trés primeiros
podem variar de alfabeto para alfabeto. Como de praxe, as varidveis sao assumidas serem
infinitas e fixas enquanto que o conjunto de simbolos relacionais, funcionais e de constantes
¢ infinito ou finito contavel. Em particular, podem ser vazios. Por praticidade, assume-
se normalmente que os conjuntos de constantes, simbolos funcionais e relacionais de um
alfabeto A sao determinados pelas constantes, simbolos funcionais e simbolos relacionais
que explicitamente aparecem num programa.

As definicoes de termo e de atomo seguem similar as da légica de primeira ordem.
A partir de um alfabeto A de um programa em logica definido, pode-se constituir trés
tipos de férmulas (cldusulas Horn), que recebem uma nova representagio para tornar a

sua leitura computacional mais clara.

e Uma clausula Horn AV —=B; V...V =B,, em que n > 0, é representada em pro-
gramacao em légica definida por A < By,..., B,, e recebe o nome de regra. Em

particular, se n = 0, essa regra é chamada de fato e o simbolo < é omitido.

2Do inglés, definite logic programs.
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e =B V...V—B,,n>1,éuma clausula Horn que nao contém nenhum atomo. Em
programacao em ldgica, é representada por < By, ..., B, e recebe o nome de meta®

ou clausula objetivo.

e [ é uma cldusula (Horn) vazia, recebendo em programacao em légica essa mesma

representagao.

A linguagem de um programa em logica definido P é entao determinada pelo conjunto

de clausulas Horn que podem ser formadas a partir do alfabeto para P.

Defini¢ao 3.5 (Programa em légica definido) Um programa em ldgica definido so-
bre uma linguagem L é um conjunto finito de regras do tipo A <— By, ..., B,, em quen > 0
e A, B, ..., B, sao dtomos de L. O dtomo A é chamado de cabeca da regra e By,. .., B,

€ uma conjuncao de literais, que constitut o corpo da regra.

Um termo, um atomo ou uma regra sao chamados de basicos se eles nao contém
varidveis. O universo de Herbrand Up (resp. base de Herbrand Bp) de um programa
P é o conjunto de todos os termos bésicos (resp. &tomos bdsicos) de um alfabeto 4
determinado por um programa P.

A versao basica de um programa em logica P é o conjunto (possivelmente infinito) de
regras basicas obtidas de P substituindo cada uma das varidveis de P por elementos do

seu universo de Herbrand.

Exemplo 3.6 Seja P o programa em logica definido

p(a)
p(b)
p(x) < p(f(z,y))
q(y) < p(y),p(z)

Além dos simbolos fixos, o alfabeto de P é constituido pelas constantes {a,b}, pe-
los simbolos relacionais {p,¢}; e pelo simbolo funcional f. Nesse programa, os fatos
p(a) e p(b) sao basicos. Up é igual a {a,b, f(a), f(D), f(f(a)), fF(f(D)),...} e Bp é igual
a {p(a), p(b), q(a), q(b), p(f(a),p(f (b)), a(f(a)),qa(f (b)), p(f (f(a))), p(f(f())),a(f(f(a))),
q(f(f(b)))---}-

3.2.2 A semantica da programacao em légica

Como programas em légica possuem uma interpretacao declarativa e uma procedural,

dois tipos de semantica foram definidos: a semantica declarativa e a semantica operacional.

3Do inglés, goal.
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e Semantica Declarativa - O significado de um programa P ¢é determinado pelas
conseqiiéncias légicas de P. Nessa semantica, detalhes sobre a execucao do programa
sao irrelevantes, permitindo que o programador defina os resultados esperados sem

se preocupar com as instrucoes para executar a sua computagao.

¢ Semantica Operacional - O significado de um programa P é determinado pelo
comportamento de uma maquina abstrata, o interpretador do programa. Nessa

semantica, é descrito como a busca por uma prova ocorre a partir das regras de P.

Em [91], é demonstrado que a semantica declarativa é um caso especial da seméantica da
teoria dos modelos e a semantica operacional estd incluida na sintaxe referente a teoria da
prova. Desse modo, a equivaléncia entre a semantica declarativa e a operacional torna-se

um caso especial do teorema da completude de Gddel [34, 35].

A semantica declarativa

Desde que um programa em logica definido é um conjunto de clausulas, o seu signi-
ficado pode ser determinado restringindo o enfoque as interpretacoes de Herbrand. No
restante deste trabalho, serao utilizadas simplesmente as denominacoes intepretacao e
modelo para se referirem respectivamente a interpretacao e modelo de Herbrand.

Como pode ser verificado na secao 3.1, um conjunto I' de clausulas Horn sempre possui
um menor modelo que corresponde ao significado pretendido para I". Assim, analisando
um programa em légica definido P como um conjunto de clausulas Horn, o seu significado
pode ser obtido através do menor modelo para P. Essa forma de definir uma semantica é

chamada de declarativa. De posse desses elementos, seguem as definicoes abaixo:

Defini¢ao 3.7 (Interpretagao) Uma interpretacio I para um programa em légica defi-

nido P € qualquer subconjunto da base de Herbrand Bp de P.
Alternativamente, uma intepretacao pode ser definida da seguinte maneira:

Proposicao 3.8 Qualquer interpretacdo I pode ser equivalentemente vista com uma fun-
cao I : Bp =V, em que V =1{0,1}, definida por

1 seAel

)= 0 seAé¢l

Relembrando que os elementos 1 e 0 de V denotam respectivamente os valores légicos
verdadeiro e falso. Como usual, modelos sao definidos tomando como base uma funcao

de valoracao verdade:



3.2. A Légica como linguagem de programacao 43

Defini¢ao 3.9 (Valoragao verdade) Sejam I uma interpretagio, C um conjunto de
formulas da linguagem e V- = {0,1}. A wvalora¢ao verdade I correspondente a I é uma

funcio I : C « V definida recursivamente como seque:
o Se A é um dtomo bdsico, entio I = I(A);

e Se R ¢ uma formula do tipo + A;,..., A,, em quen > 1 e cada A;,com 1 < i <n,
€ um datomo, entao

I(R) =min(I(Ay),...,I(Ay));

e Se A éum dtomo e S € da forma Ay, ..., A,, em quen > 1 e cada A;,com1 < i <n,
€ um datomo, entao

. 1 sel(S)<I(A

I(A+ S)= ()< 1(4)

0 nos demais casos

° f(D):O.

Defini¢ao 3.10 (Modelos) Uma interpretacao I é um modelo de um programa em légica
definido P sss para toda instancia basica de uma regra A < By, ..., B, de P com n > 0,
tem-se que f(A +— By,...,B,) =1.

Todo programa em légica definido P possui pelo menos a base de Herbrand Bp como
modelo, logo o conjunto de todos os modelos de Herbrand para P é sempre nao vazio.
Como as clausulas Horn possuem a propriedade da interseccao dos modelos, a interseccao

de todos os modelos de Herbrand para P corresponde ao menor modelo de Herbrand M p.

Definigao 3.11 (Conseqiiéncia Légica) Um dtomo A basico é conseqiiéncia logica de
um programa em légica definido P, denotado por P |= A sss qualquer modelo para P é

também um modelo para A.

A relagao de conseqiiéncia logica, entao, estabelece todos os atomos A basicos que
sao verdadeiros em todos os modelos de um programa P. Disso resulta que P = A se e
somente se A € Mp. Portanto o problema de determinar que atomos sao conseqiiéncia
l6gica de P, reduz-se a determinar os elementos de Mp. Com esse proposito, é definido

em [91] o operador conseqiiéncia imediata Tp.

Definicao 3.12 (Operador 7)) Seja P a versio bdsica de um programa em ldgica. O

operador consequéncia imediata Tp de uma interpretacao I de P é definido como

Tp(I) = {H | 3B(H « B € P,I = B)).
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Em particular, se A é um fato de P, entao toda instancia bésica de A estd em Tp([)
para todo I

Exemplo 3.13 Considere o programa em logica definido abaixo:
(p(a) = q(s), q(w)
) q(w) < 7(s)
q(w) < q(s)
La(s)

Seja I = {p(a),q(s),q(w),r(s)}. Aplicando o operador Tp ao conjunto I, obtém-se

(
Tp(I) = {p(a),q(w), q(s)}.

Como observado em [91], é possivel caracterizar os modelos de Herbrand de P a partir
do operador Tp:

Teorema 3.14 (Caracterizagao de Tp) [91] Uma interpreta¢ao de Herbrand I é um
modelo de P sss Tp(I) C 1.

Como pode ser facilmente verificado, a colecao de todas as interpretacoes de Her-
brand constitui um reticulado completo. Baseado nisso, algumas propriedades como a da

monotonicidade e da continuidade podem ser exploradas:

Teorema 3.15 [91] O operador Tp € continuo sob a relagao de ordem C de inclusao de

conjuntos.

Como o operador Tp é continuo, ele possui um menor ponto fixo que pode ser obtido

da seguinte maneira:

Definicao 3.16 Sejam P um programa em légica definido e T;‘” o menor ponto fixo do

operador Tp, que pode ser calculado da sequinte maneira:

T = 0
T]’];(i-i—l) _ TP(T;Z)

o0
tw i
e = 1}

=0

O menor ponto fixo é atingido quando Tp' = Tp(TH) = T;(kﬂ) = T}, Em se
tratando de um operador continuo, Tp sempre possui um menor ponto fixo T;k, com
k € IN. Do teorema 3.14, resulta que T;“ é¢ o menor modelo para P, ou seja, T = Mp.
Com isso, se A é um dtomo, entao P = A sss A € T;“; portanto o problema de determinar
se um literal é verdadeiro num programa em légica definido P resume-se a saber se esse
. Tw
literal pertence a Tp".
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Exemplo 3.17 Seja P o programa em légica do exemplo 3.13:

T =0

T} = {q(s)}

T = {q(s),q(w)}

T = {q(s),q(w),p(a)}
T3 = {q(s),q(w),p(a)}

Desse modo, T;w = T114 = {p(a),q(s),q(w)}. Das consideragoes acima, sabe-se que
{p(a),q(s),q(w)} é o menor modelo para P.
As principais relagoes envolvendo o menor modelo M(P) e operadores de ponto fixo

apresentadas nessa secao estao sumarizadas no teorema abaixo:

Teorema 3.18 [7]/ O menor modelo de Herbrand Mp satisfaz as sequintes propriedades:
1. M(P) é o menor ponto fixo de Tp;
2. M(P)=T};

3. M(P)={A| A é uma instancia basica e P |= A}.

A semantica operacional

A interpretacao procedural de um programa em légica P descreve como ocorre a busca
por uma derivacao de Ay,..., A, a partir de P, em que cada A;, 1 <17 <mn, é um atomo.
Em outras palavras, a interpretacao procedural descreve a relacao P - Aq,..., A,. A
seqiiéncia de atomos Aq,..., A, é chamada de consulta e pode ser intuitivamente inter-
pretada como uma férmula Jxq,..., 3z, (A1 A ... A A,), em que z1,..., T, sao todas as
variaveis que ocorrem em Aq, ..., A,.

Devido a sua simplicidade e eficiéncia, em programacao em légica, normalmente
é utilizado o sistema de resolucao como teoria formal. Nesse sistema, uma prova de
Ay, ..., 3z, (A A ... A Ay) a partir de P é obtida ao encontrar uma refutagao de P U
{=(3z1,..., 32, (A1A...ANA,))}. Entretanto, =(3zy, ..., 3z, (A1A. .. AA,)) é equivalente
a cldusula Horn Vzq,...,Vz,(-A; V...V =A,), que, por sua vez, pode ser denotada pela

meta ou cldusula objetivo <— A;,..., A,. Portanto, a relacao de prova P - A;,... A,
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pode ser obtida ao encontrar uma refutacao a partir de P U {+ Ay,..., A,}. As vezes,
é utilizada a denominacao meta definida para reforcar a idéia de que uma certa meta é
constituida somente por atomos.

Na interpretacao procedural, a computacao é iniciada a partir da meta «+ Aq,..., A,.
Como o leitor pode verificar, uma derivacao por resolucao dessa clausula a partir de um
programa P equivale a encontrar uma regra de P cuja cabeca é unificivel com algum
elemento da meta. O processo continua a partir da clausula resultante até a clausula
vazia ser gerada ou nao houver mais nenhuma regra unificavel em P.

Dada uma meta, eventualmente vérias regras podem ser unificaveis, sendo que cada
uma dessas regras unificdveis deriva uma nova cldusula objetivo. Um procedimento de
prova que seqiiencia a geracao de derivacoes na busca por uma refutagao comporta-se
como um interpretador procedural para o programa. Tal interpretacao é a que define a
semantica operacional.

Existem varios procedimentos de refutacao baseados na regra de resolucao que sao
refinamentos da versao original definida por Robinson [83]. Um deles, chamado de SLD
(Selection rule driven Linear resolution for Definite clauses), é de especial interesse para
a programagao em logica e foi apresentado por Kowalski em [46]. Basicamente, SLD é
um método de resolucao linear que utiliza uma regra de selecao em programas em légica

definidos.

Definicao 3.19 (Regra de selecao) Uma regra de sele¢io é uma fungdo de um con-
gunto de metas a um conjunto de dtomos tal que o valor da funcdo para uma meta M é

um dos dtomos pertencentes a M, que é chamado de dtomo selecionado de M.

Definicao 3.20 Sejam M uma meta < Ay, ..., Am, ..., Ar e C, uma cldusula do tipo
A < By,...,B,. Entao M' é derivada de M e C com mgu 0 se as sequintes condi¢ies

sao obedecidas:
1. A,, é um dtomo selecionado pela regra de selecdo;
2. 0 € um mgu de A, e A;
3. M éameta < (Ar,...,Am—1,B1,..., By, Apir, ... Ax)b.
M’ é entao chamado de resolvente de M e C.

Definigao 3.21 (Derivagao SLD) Sejam P um programa em ldgica definido e M uma
meta definida. Uma derivagao SLD de P U {M} consiste de uma seqiéncia (finita ou
infinita) My = M, My, ... de metas; uma seqiéncia Cy,Cy, ... de variantes de cldusulas
de P e de uma seqiéncia 01,05, ... de mgus tal que cada M;,, € derivado de M; e C;yq

usando 0; 1. Uma meta M; é dita estar num nivel i da derivacao SLD.
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cam (x,c)
o (D) { x,/x, z,]/c}
cam (y,,€), arc(x.y,) @ {y,/c. x,/c}
arc(x,c) (3 { x/b}
0

Figura 3.2: Refutacao SLD

Cada C; é uma variante da clausula do programa correspondente tal que C; nao deve
ter variaveis que ja ocorreram nas derivacoes até M; ;. Isso é necessario para permitir
a unificacao de cldusulas que nao podem ser unificados por conta de terem varidveis
comuns. Por exemplo, < p(z) e p(f(x)) nao sao unificaveis, mas renomeando p(z) como
p(y), obtém-se que y/ f(x) é o mgu dessas duas cldusulas. Cada uma das variantes acima

das clausulas C, Cy, ... do programa ¢é chamada de cldusula de entrada da derivacao.

Defini¢ao 3.22 Uma refutagio SLD de P U {M} é uma derivagio finita de P U {M}
que tem a cldusula vazia L1 como a dltima cldusula na derivacao.

Exemplo 3.23 Sejam P o programa em légica

(1) cam(zx, z)  cam(y, z), arc(z,y)
(2) cam(zx,x)
(3) arc(b,c)

e M ameta < cam(z,c). Uma refutacdo SLD de PU{M} é mostrada na figura 3.2, em que
para cada derivacao realizada, os atomos selecionados estao em negrito e as substituicoes

executadas estao dispostas junto com as respectivas regras de P.

Uma derivacao SLD pode ser finita ou infinita. Uma derivacao SLD finita pode ser
bem sucedida ou falha. Uma derivagdo bem sucedida de P U {M} é exatamente uma
refutagdo SLD de PU{M}. Por outro lado, uma derivacao SLD falha é uma que termina
com a meta nao vazia, pois o atomo selecionado nao unifica com a cabeca de nenhuma

regra de P.
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3.2.3 Corretude e completude da resolucao SLD

Antes de apresentar alguns resultados envolvendo a corretude e a completude da re-

solucao SLD, sao definidos os seguites conceitos:

Definicao 3.24 O conjunto sucesso de um programa P é constituido por todo A € Bp tal
que P U {A} tem uma refutagio SLD.

Definicao 3.25 Sejam P um programa em légica definido e M uma meta definida. Uma
resposta computada® 6 para P U {M} é a substituicio obtida restringindo a composicio
0, ...0, as varidveis de M, em que 01 ...0, é a seqiéncia de mgus utilizados numa re-
futagao SLD de P U {M}.

Exemplo 3.26 Seja P o programa em ldogica

cam(x, z) < cam(y, z), arc(x,y)
cam(x, x)

arc(b, c)

e M =< cam(z,c) a meta apresentados no exemplo 3.23. Como o leitor pode verificar

{z/b} e {x/c} sao duas respostas computadas para P U {M}.

A resposta computada deve ser considerada como o resultado computado pelo inter-
pretador na busca por uma refutacao de M. Com isso, ela proporciona os valores para as
variaveis de M que torna M verdadeiro em relacao a uma derivacao SLD bem sucedida de

M. De posse dessas nocoes, seguem os resultados abaixo:

Teorema 3.27 (Corretude da resolugdo SLD) [18] Sejam P um programa em légica
definido e M uma meta definida. Se existe uma derivag¢io bem sucedida SLD de PU{M}
com resposta computada 0, entio P = Q0.

Relembrando que P = Qf é equivalente a verificar se Q8 € Mp. Com relacao ao
inverso do teorema acima, nao é exatamente possivel prova-lo porque respostas compu-
tadas sdo sempre mais gerais do que as conseqiiéncias légicas de um programa P [50].
No entanto, pode-se provar que toda conseqiiéncia logica de P é uma instancia de uma
resposta computada. Baseado nisso, é definido o teorema da completude. Esse resultado
ainda estabelece que uma derivacao bem sucedida existe independentemente da regra de

selecao escolhida.

4Do inglés, computed answer.
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Teorema 3.28 (Completude da resolugao SLD) [18] Sejam P um programa em [6-
gica definido, M uma meta definida e 0 uma substitui¢io bdsica. Se P = M6, entdio
para toda regra de sele¢cao R, existe uma deriva¢ao bem sucedida de P U{M} via R com

resposta computada v tal que Mv é mais geral do que M8.

Ainda relacionado a completude da resolu¢ao SLD, Apt e van Emden em [8] demons-

traram que o conjunto sucesso de um programa em légica P é igual a Mp.

3.2.4 Procedimento de refutacao SLD

Na busca por uma refutacao SLD, varios caminhos precisam ser testados até a clausula
vazia ser obtida ou nao haver mais caminhos possiveis. O espaco de busca SLD representa
o conjunto de todos esses caminhos possiveis e é normalmente definido como um tipo de
arvore chamado de arvore SLD. Como a clausula vazia pode ser obtida independentemente
da regra de selecao, tal regra pode ser escolhida de antemao, reduzindo sensivelmente o

espaco de busca.

Definicao 3.29 (Arvore SLD) Sejam P um programa em légica definido e M uma meta

definida. Uma drvore SLD para PU{M} é uma drvore satisfazendo as sequintes condigies:
1. Cada né da drvore € uma meta definida possivelmente vazia;
2. O no raiz € M;

3. Seja < Aq,...,Apn, ..., Ax, com k > 1, um né na drvore e suponha que A,, € o
dtomo selecionado. Entdao para cada cldusula de entrada A <— By, ..., B, que seja
uma variante de alguma cldusula de P tal que A,, e A sdo unificdveis com mgu 6,

0 no tem um filho

— (Ala . ,Amfl,Bl, .. .,Bq,Am+1, . ,Ak)H,

4. Nos que sao clausulas vazias nao tém filhos.

Cada ramo numa arvore SLD corresponde a uma derivagao de PU{M}. Assim, nessa
arvore, podem ser encontrados ramos bem sucedidos, falhos e infinitos, que correspondem
respectivamente as derivacoes bem sucedidas, falhas e infinitas.

Uma regra de busca é uma estratégia para encontrar ramos bem sucedidos numa arvore.
Junto com uma regra de selecao, uma regra de busca especifica um procedimento de
refutacao. Como mostrado no capitulo anterior, as duas principais regras de busca sao
a de busca em amplitude e a de busca em profundidade. Na estratégia de busca em

profundidade, nem sempre é garantido encontrar um ramo bem sucedido numa &arvore
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SLD. Para isso ¢ necessario uma regra de busca em amplitude. No entanto, a regra de
busca em amplitude demanda um alto custo computacional. Por esse motivo, a maioria
dos procedimentos de refutacao utilizam a busca em profundidade.

Para sistemas que adotam a busca em profundidade, a regra de busca se reduz a um
mecanismo de ordenacao, ou seja, uma regra que especifica a ordem em que as cldusulas do
programa vao ser utilizadas. Por serem mais simples, normalmente utiliza-se como regra
de ordenacao a ordem em que as clausulas estao dispostas num programa. No restante
deste trabalho, ao se referir a procedimentos de prova, é assumido que eles utilizam
uma regra de selecao que sempre escolhe o literal mais a esquerda e a regra de busca
em profundidade ao qual as clausulas sao selecionadas na ordem que elas aparecem no
programa.

Por convencao, na representacao grafica de uma arvore de refutacao, os elementos
escolhidos pela regra de selegao estarao em negrito e as clausulas do programa bem como
as substituicoes efetuadas num passo da derivacao estarao dispostas ao lado da aresta
correspondente. Além disso, as clausulas de entrada num nivel 7 sdo obtidas das clausulas
do programa adicionando um subscrito i a todas as variaveis que forem utilizadas anteri-

ormente na derivacao.

Exemplo 3.30 Considere o seguinte programa em logica P:

(1) cam(zx, z)  cam(y, z), arc(z,y)
(2) cam(zx,x)
(3) arc(b,c)

Seja M =<« cam(zx,c) uma meta. Uma drvore SLD para P U {M} é mostrada na figura
3.3.

3.3 Programacao normal em légica

Na programacao em légica definida, a informacao negativa nunca é deduzida, ou seja,
dado um atomo A pertencente a Bp, nao se pode provar que —A é conseqiiéncia légica
de um programa definido P. Para isso, seria preciso provar que P U {A} é insatisfativel.
No entanto, P U {A} é sempre satisfativel, pois tem pelo menos a base de Herbrand Bp
como modelo.

Por admitirem somente conclusoes positivas, semanticas para programas em légica
definidos sao monotonicas. Isso quer dizer que as conclusoes obtidas previamente nunca
sao questionadas com o acréscimo de informacoes. Portanto, o nimero de conclusoes

derivadas jamais diminui.
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cam (X,C)

D) {x/x z/c} (2) {xlc,x,l/c}

cam(y,,c),arc(x.y,)
(1) { %1y, z/ct (2 {y,/c,x,/c}
arc(x,c)

cam(y, .c),arc(y,.y,).arc(x.y,)

@ {x,c, y,lc} (3 {xb}

arc(y,,c).arc(xy,) o

3 {y,/o}

Sub-arvore infinita arc(x,b)
falho

Figura 3.3: Arvore SLD

O raciocinio monotonico é adequado para situacoes em que se tem um total conheci-
mento do mundo como por exemplo o mundo matematico. Em oposicao, para situacoes
que envolvem o raciocinio do senso comum e em muitas aplicacoes de Inteligéncia Arti-
ficial, é necessario utilizar formas de raciocinio nao monotonico. Visando formalizar esse
tipo de raciocinio, varias defini¢oes foram apresentadas tais como a légica default [82],
circunscrigao [56] e a logica auto-epistémica [58, 59].

Para introduzir o raciocinio nao monotonico em programacao em légica e permitir
que informacao negativa seja deduzida, foi apresentada a regra da negagcao como falha.
Segundo essa regra, nada pode ser concluido falso, exceto assumindo falso o que nao é
finitamente provado ser verdadeiro.

Uma vez que literais negativos podem ser derivados de um programa positivo, é natural
estender a sintaxe desses programas para permitir literais negativos no corpo das regras.

Programas com essa caracteristica sao chamados de normais.

Defini¢ao 3.31 (Programa normal em l6gica) Um programa normal em [6gica é um

conjunto de regras da forma

A<+ By,...Bp,not Cy,...,not C,, (m,n >0)
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em que A, cada B; e cada C;° sio dtomos. Os literais do tipo not C sdo chamados de
default. Como de praxe, se o corpo da regra é vazio, o simbolo < ¢ omitido e tais regras

sdo chamadas de fatos.

As defini¢oes de termos, atomos, universo de Herbrand e base de Herbrand seguem
analogas as apresentadas para programas em légica definidos. Por sua vez, um literal é
um atomo A ou a sua negacao default not A. A linguagem L de um programa normal em

l6gica P é constituida por todas as clausulas que podem ser formadas a partir do alfabeto
A sobre P.

3.3.1 Interpretacoes e modelos de programas normais

As definicoes de interpretacao, valor verdade e de modelo seguem muito proximas as
das respectivas definicoes para programa em légica definida. No entanto, por conta da

introducao do operador not, algumas novas caracteristicas sao introduzidas.

Defini¢ao 3.32 (Interpretagao bivalorada) Uma interpretacio I bivalorada para um

programa normal em l6gica P é qualquer subconjunto da base de Herbrand Bp de P.

Claramente, qualquer interpretacao bivalorada I pode ser equivalentemente vista como
o conjunto
T Unot FS,

em que T é o conjunto dos atomos que sao verdadeiros em Ie F' = Bp — T é o conjunto
de atomos que sao falsos em 1.

Em [76], é argumentado que uma interpretacao de um programa P pode ser conside-
rada como mundos possiveis representando estados possiveis de nosso conhecimento sobre
o significado de P. Desde que o conhecimento normalmente é incompleto, é necessaria
uma interpretacao em que alguns dtomos nem sejam verdadeiros nem sejam falsos. Para

tanto, é utilizada uma interpretacao trivalorada.

Defini¢ao 3.33 (Interpretagao trivalorada) Uma interpretacao I trivalorada de um
programa P € o conjunto
T Unot F,

em que T e F sao subconjuntos de Bp. O conjunto T contém todos os dtomos bdsicos
que sao verdadeiros em I e o conjunto F, todos os dtomos bdsicos que sao falsos em I;

o valor verdade dos dtomos bdsicos restantes de Bp, que ndo pertencem a T nem a F, €
indefinido.

5 Naturalmente, 1 <i<mel<j<n.
SEm que not {ai,...,a,} significa {not ay,...,not a,}.
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A interpretacao bivalorada representa um caso especial da interpretacao trivalorada
acrescida da restricao Bp = T U F. Alternativamente, uma interpretacao pode ser vista
sob o formato de funcao:

Proposicao 3.34 Qualquer interpretacio I =T Unot F' pode ser equivalentemente vista

como uma fungao I : By — V em que V = {0, %, 1}, definido como

0 senotAecl
I(A) =<1 seAcl
% Nos demais casos

Como de praxe, 1,% e 0 denotam respectivamente os valores verdadeiro, indefinido
e falso. Obviamente, para interpretacoes bivaloradas nao existe atomo A basico tal que
I(A) = %
Defini¢ao 3.35 (Valoracao verdade) Sejam I uma interpretagio e C o conjunto de
todas as formulas da linguagem, a valorag¢do verdade I correspondente a I é uma funcao

[:C—V definida recursivamente como seque:
o Se A é um dtomo bdsico, entio I(A) = I(A);

o Se A é um dtomo bdsico, entio I(not A) =1 — I(A);

Se R ¢ uma formula do tipo < A, ..., A, not B;,...,not B,, em que m,n >0 e

cada A; e cada Bj, com 1 <i<m el <j<mn, éum literal objetivo, entdo

~ A

I(R) = min(I(Ay),...,I(Ay),I(not By),...,I(not B,));

e Se A é um dtomo e S € da forma A4,...,A,,,not By,...,not B, em que m,n >0

e cada A; e cada Bj, com 1 <i<m el <j<mn, éum literal objetivo, entao

(A s = 1 sel(S)<I(L)

0 nos demais casos
° f(D) =0.

Definicao 3.36 (Modelo) Um interpretagao I bivalorada (resp. trivalorada) é um mo-
delo bivalorado (resp. trivalorado) de um programa P sss para toda instincia bdsica de

uma regra A < By,..., B, de P comn >0, tem-se quef(AeBl,...,Bn)zl.
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Em estudos comparativos de interpretacoes, serao bastantes utilizadas dois tipos de
ordenacoes entre interpretacoes: o ordenamento classico ou padrao da verdade e o orde-

namento de Fitting.

Defini¢ao 3.37 (Ordenamento cldssico ou padrao da verdade’) Sejam I} = T, U
not Fy e Iy = Ty U not Fy duas interpretacoes com relacdo a linguagem de um dado
programa em logica. Iy < Iy sss Ty C Ty e Fy C FY.

Sejam T um conjunto de interpretagoes e J = {Js | s € S}, um subconjunto de T
com Js = (Ts, Fs). Uma interpretacao I € T é chamada de minimal em T se ndo existe
intepretacao I' € T tal que I' <p I e I # I'. O menor limite superior de J com respeito

a <7 € obtido como seque:

|_|TJS = U T, U not ﬂ F,.

sesS s€S ses
Defini¢ao 3.38 (Ordenamento de Fitting) Sejam I, = TyUnot Fy e I, = ToUnot F
duas interpretacoes com relacio a linguagem de um dado programa em logica. Iy <p Iy
sssTh C Ty e Fy C Fy. Como I1 =g Iy sss Iy C I, as vezes, serd utilizada a sequnda
notacdao quando iss0 ndao causar confusao.

Sejam T um conjunto de interpretacoes e J = {Js | s € S}, um subconjunto de T

com J; = (Ts, Fs). Uma interpreta¢ao I € T é chamada de F-minimal em T se nao existe
intepretaciao I' € T tal que I' Xp I e I £ I'. O menor limite superior de J com respeito

a =g € obtido como seque:

|_|FJS = U T, Unot U F.

sES seS seS

Observe que a menor interpretacao sob o ordenamento classico é I = ((), Bp) e a menor
interpretagao sob o ordenamento de Fitting é T = (), (). Se I <r I, entdo I possui
mais literais verdadeiros que I;. Por sua vez, se I; <r I, o grau de indefinicao em I
¢ mais alto do que em I,. Por essa razao, costuma-se dizer que o ordenamento classico
estd relacionado a quantidade de verdade enquanto que o ordenamento de Fitting esta

relacionado a quantidade de informacao.

3.3.2 Semanticas declarativas para programas normais

Em contrapartida a esse aspecto procedural da negacao como falha, varias tentativas
foram feitas para lhe dar uma semantica declarativa. A primeira a obter uma aceitacao da

comunidade de programacao em l4gica foi a semantica de completagao de Clark® [17]. Essa

8Do inglés, completion semantics of Clark.
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semantica é matematicamente elegante e é baseada na idéia de que no discurso comum,
freqiientemente tende-se a usar declaracoes com “se” quando a intencao do locutor é
dizer “se e somente se”. Intuitivamente, na completacao de um programa normal, isso
pode ser visto como substituir a implicacao reversa < pela relacao de equivaléncia =.
A semantica da completacao de Clark é entao determinada pelos modelos bivalorados do
programa completado.

No entanto, a semantica de Clark tem alguns sérios problemas relacionados a in-
trodugao de tautologias indesejaveis e contradicoes. Esse iltimo problema faz com que
nem todo programa normal segundo essa semantica tenha significado. Os dois préximos

exemplos ilustram respectivamente essas situacoes:
Exemplo 3.39 Seja P o programa em ldgica
a < a.

O programa completado é a = a, ou seja, um significado arbitrario é atribuido ao pro-

grama.
Exemplo 3.40 Considere o programa em légica

a < not a.
O programa completado é a = not a, ou seja, o programa ¢é insatisfativel.

Em [27], é mostrado que esse dltimo problema pode ser suscintamente eliminado ao
se considerar modelos trivalorados em vez de modelos bivalorados. Com esse objetivo, é
definida uma semantica que atribui um 1nico modelo para cada programa, chamada de
semantica de Fitting [27]. Posteriormente, em [47] é apresentada a sua versao recursiva-
mente enumeravel.

No exemplo 3.40, o programa P = {a < not a} tem o menor modelo trivalorado
M = (0, 0). Assim, em M o dtomo a é indefinido e portanto a regra a < not a é verdadeira.
Todavia pela semantica de Fitting, no exemplo 3.39, o menor modelo também ¢é igual a
M = (0, D), ou seja, o 4&tomo a possui o valor indefinido, contrariando o resultado esperado
de que a seja falso. Afinal de contas, nao ha diferenca alguma entre incluir ou nao essa
regra num programa. Esse problema esta relacionado a impossibilidade de representar o
fecho transitivo usando completacao [48]:

Para resolver tais problemas, algumas semanticas foram definidas. A principio, es-
sas semanticas nao eram aplicdveis a todo programa normal em légica, mas somente
a restricoes sintaticas desses programas. Assim, somente programas que estivessem de
acordo com essas restricoes possuiam semantica. As duas principais seméanticas para pro-
gramagcao normal em logica surgiram somente no final dos anos 80 e inicio dos anos 90,

nomeadamente, a semantica dos modelos estaveis e a semantica bem fundada.
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Semantica dos modelos estaveis

Em [28], é introduzida a semantica dos modelos estdveis por meio de uma defini¢ao
baseada em pontos fixos. Essa semantica generaliza resultados obtidos das semanticas
referidas acima para uma classe mais ampla de programas. Para defini-la, inicialmente é

apresentado o operador de Gelfond-Lifschitz [28]:

Definigao 3.41 (Operador de Gelfond-Lifschitz) Sejam P um programa normal em
l6gica e I uma interpretacao bivalorada. A transformacgao GL de P modulo I é o programa
P

T obtido de P executando as seguintes operagoes:

e Remova de P todas as regras que contenham um literal default not A tal que A € I;

e Remova das regras restantes todos os literais default.

P

Desde que F € um programa definido, ele possui um tnico menor modelo J. Seja I'(I) = J.

Em [28], é demonstrado que todo ponto fixo de ' para um programa P é um modelo
de P.

Definicao 3.42 (Semantica dos modelos estaveis) [28] Uma interpretacao bivalora-
da I de um programa normal em l6gica P é chamada de modelo estdvel de P sssT'(I) = 1.
Um dtomo A de P ¢é verdadeiro sobre a semantica dos modelos estdaveis sss A pertence a

todos 0s modelos estdveis de P.

Intuitivamente, os modelos estdveis de um programa normal em légica P representam
os conjuntos possiveis de conclusoes que um agente racional pode ter sobre a base de
informacao expressa pelas regras de P. Se I é o conjunto de dtomos bésicos que o agente
acredita ser verdadeiro, entao qualquer regra que tem um literal not A com A € I no
corpo nao ¢ utilizada, logo pode ser removida. Ademais, qualquer literal not A com A ¢ [
é trivial, logo pode ser retirado do corpo de uma regra. Isso conduz ao programa definido
? Se I é exatamente o conjunto de dtomos que logicamente segue de ?, entao o conjunto
de crencas I é “racional”.

A semantica dos modelos estaveis atribui falso para o a&tomo a no exemplo 3.39 e nao
esta definida no exemplo 3.40. Além disso, em alguns casos mais de um modelo estavel é
obtido de um programa em légica. Por definicao, um literal é verdadeiro nessa semantica

se ele pertence a todos os modelos estaveis e é falso nos demais casos.

Exemplo 3.43 Considere o programa em légica abaixo:
c+a a < not b

c<b b<not a
Esse programa possui dois modelos estaveis {c, a} e {c¢,b}. Desse modo, pela semantica

dos modelos estaveis, somente o atomo ¢ é verdadeiro e os atomos a e b sao falsos.



3.3. Programacao normal em ldgica 57

Semantica bem fundada

Mesmo possuindo uma larga vantagem se comparada com seus predecessores, a se-

mantica dos modelos estaveis ainda continua tendo alguns sérios problemas:
e Nao estd definida para todo programa. Um desses programas é P = {a < not a};

e Em alguns programas a semantica bem fundada nao conduz ao resultado esperado.

Por exemplo, seja P o programa normal em légica abaixo:

a <+ notb
b+ not a
c < not a

c <+ notc

Seu tinico modelo estavel é {b,c}. Assim, b e ¢ sao conseqiiéncias da seméntica dos
modelos estaveis de P. No entanto, se ¢ é adicionado a P, a semantica de P muda e

b nao é mais derivado;

e De um modo geral, nao é obtido um 1inico modelo para cada programa e o procedi-

mento para computar os modelos estaveis é NP-completo;

e Por ser definida sobre uma interpretacao bivalorada, a semantica dos modelos esta-

veis carece de expressividade.

Para sobrepujar tais problemas, foi proposto em [93] a semantica bem fundada (WFES)®.
Essa semantica estd unicamente definida para cada programa. Em se tratando de progra-
mas basicos finitos, a complexidade para verificar se um dado literal pertence ao modelo
bem fundado é polinomial [93].

Além disso, por sua naturalidade, varias descricoes equivalentes de semanticas bem
fundadas foram propostas [93, 80, 81, 92, 12, 76]. Por causa de sua relacao muito forte
com a semantica dos modelos estaveis, nesta secao é apresentada a definicao baseada em
pontos fixos iterados introduzida em [76]. Ainda em [76], é demonstrada que a semantica
bem fundada pode ser também vista como uma generalizacao da semantica dos modelos
estaveis para interpretacoes trivaloradas. Para tanto, é mostrado que a definicao original
de modelos bem fundados [93] coincide com o menor modelo estdvel trivalorado sob a
ordem de Fitting.

Para definir um modelo estével parcial, em [76], é feita uma expansao da linguagem de
programas normal em légica, acrescentando o dtomo u que possui valor indefinido para

1

toda interpretacao. Assim, é assumido que I(u) = I(not u) = 5

Do ingles, Well-Founded Semantics.
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Um programa nao negativo é aquele constituido por regras cujas premissas sao atomos
ou u. E provado em [76] que todo programa nao negativo possui um menor modelo

trivalorado. Com isso, tem-se a seguinte generalizacao do operador de Gelfond-Lifschitz:

Defini¢ao 3.44 (Operador TI') [76] Sejam P um programa normal em l6gica e I uma
interpretacao trivalorada. A transformacao GL de P modulo I € o programa ? obtido de

P executando as operacoes abaizo:

e Remova de P todas as regras que contenham um literal default not A tal que I(A) =
1 .

)

e Substitua nas regras restantes de P aqueles literais default not A tal que I(A) = %

por u;
e Removwa das regras restantes todos os literais default.

Claramente, o programa resultante é nao negativo, portanto ele tem um menor modelo
trivalorado J. Seja I'(I) = .J. Os pontos fixos de I' sao definidos como modelos estéveis

parciais trivalorados de um programa P.

Definicao 3.45 (Semantica bem fundada) [76/ Uma interpretacio trivalorada I de
um programa normal em légica P é chamada de modelo estdavel parcial trivalorado de P
sss T(I) = 1. O modelo bem fundado Mp de P é determinado pelo menor modelo estdvel

parcial de P sob a ordem de Fitting'®.

E garantido em [76] que todo programa possui pelo menos um modelo estavel parcial
trivalorado, logo é garantido que a semantica bem fundada estd unicamente definida para
todo programa.

Assim como a semantica dos modelos estdveis, a WFS atribui falso para o literal a
no exemplo 3.39. No entanto, no exemplo 3.40, WFS atribui o valor indefinido para a
ao passo que a semantica dos modelos estaveis nao estd definida para esse programa.
Quanto ao exemplo 3.43, a WFS atribui o valor indefinido para os literais a,b e c¢. Esse
resultado difere do apresentado pela semantica bem fundada, que possui dois modelos

estaveis: {c,a} e {c,b}.

3.3.3 Semanticas operacionais para programacao normal em l6-
gica

A regra da negacao como falha possui uma caracteristica bem procedural: um dtomo

A é falso num programa P se nao houver nenhuma prova finita de A a partir de P. Essa

0 Para uma definicao construtiva de WFES, o leitor pode recorrer a [69, 92].
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regra, foi implementada e adicionada & SLD, resultando na SLDNF (Selection rule to
Linear resolution for Definite programs with Negation as Failure) [50]. A SLDNF é regra
de derivacao utilizada pelo PROLOG.

Na SLDNF, quando um literal positivo é selecionado, utiliza-se essencialmente a re-
solucao SLD para derivar uma nova meta; todavia, quando um literal negativo not A é
selecionando, uma tentativa é feita para construir uma arvore finitamente falha'! tendo
+ A como raiz. Se tal arvore é encontrada, entao not A é bem sucedido e é retirado
da meta ao qual ele pertence. Em seguida uma nova meta (se houver) é selecionada e
o processo continua. Por outro lado, se uma refutacao SLDNF é encontrada para < A,
entao not A falha.

E importante ressaltar que somente a derivacao a partir de literais positivos pode gerar
novas metas. Em se tratanto de literais negativos, é realizada uma avaliacao para verificar
se eles sao bem sucedidos ou falhos. Conseqiientemente, a regra da negagao como falha é
simplesmente um teste. Em [50] é mostrado que SLDNF é correta e completa com relagao
a semantica completada de Clark aplicada a restricoes de programas normais em légica.

Na busca de semanticas operacionais mais expressivas, foi desenvolvida um procedi-
mento de derivagao para modelos bem fundados (derivacao WFM) [72]. Esse procedimento
é demonstrado ser correto e completo com relagao a WFM. Ainda em [72], é mostrado
um procedimento de derivacao correto e completo com relacao a semantica dos modelos

estaveis trivalorados.

3.4 Programacao em légica estendida

Como mostrado na se¢ao anterior, o operador negacao default permite introduzir nao
somente informacgao negativa em programacao em légica, mas também formas nao mo-
notonicas de raciocinio. Na negacao default, os literais sao assumidos falsos quando nao
houver evidéncias para crer que eles sejam verdadeiros. Em muitos casos, isso é adequado
para representar a informacao negativa. Um exemplo classico é o do banco de dados que
contém as conexoes de voos existentes numa cidade. As conexoes que estao explicitadas
no banco de dados sao as que existem realmente para essa cidade enquanto que a auséncia

de uma conexao no banco de dados indica implicitamente que ela nao existe.

3.4.1 Importancia do operador —

Apesar da importancia do operador not no discurso natural e no raciocinio do senso

comum, nem sempre é adequado representar a informacao negativa de um modo implicito.

I Arvore constituida por finitos ramos falhos.
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Assim, em vérios trabalhos [63, 64, 29, 45, 30, 41, 43, 71, 73, 94, 95], tem sido argiiido sobre
as vantagens de estender a linguagem de programacao em légica para um segundo tipo de
negacao, denotado por —, que represente a informacao negativa explicita. Limitando-se
a negacao default, a representacao de alguns problemas configura-se pouco natural, pois

nao captura toda as conexoes existentes entre um literal e sua negacao.

Exemplo 3.46 Seja P o programa em légica:

nao_voa(x) < pingiim(x)
voa(z) < pdssaro(z)
pdssaro(z) < pingtim(x)

pingtim(teobaldo)

Claramente, esta-se diante de uma contradicao, pois pode-se concluir tanto que teo-
baldo voa quanto que nao voa. No entanto, nao ha nenhuma relacao entre essas conclusoes
em programacao normal em légica. Esse problema torna-se critico quando a informacgao
negativa for utilizada para representar excecoes. A primeira regra de P pode ser vista
como uma excecao a regra geral de que péassaros voam. Para poder caracteriza-la adequa-
damente, é necessario estabelecer uma conexao entre os literais voa e ndo_voa. Isso pode
ser feito com a introducao do operador negacao explicita —.

Também a diferenca entre not L e =L na programacao em logica é essencial. Em muitas
circunstancias do dia-a-dia, nao se pode assumir a negacao de um literal L simplesmente
quando nao existe evidéncias para acreditar na verdade de L. As vezes, é preciso certificar-

se de sua negagao:
“Um onibus pode cruzar uma ferrovia quando ndo houver um trem aprorimando-se”.

Representando essa declaracao como cruzar < not trem nao estaria adequado, pois
essa regra permite que o o6nibus cruze a ferrovia mesmo que nao haja informacao sobre
a auséncia ou presenca de um trem. Em algumas situacoes do mundo real, cruzar uma
ferrovia nessas condicoes seria bastante arriscado, pois um trem pode estar vindo, mas nao
ser notado por conta de um denso nevoeiro por exemplo. Isso nao ocorreria se a declaracao
acima fosse representada por cruzar <— —trem. Nesse caso, o 6nibus somente cruzaria a
ferrovia quando o motorista tiver certeza de que nenhum trem esta aproximando-se.

Além disso, o uso combinado da negacao explicita com a negacao default em pro-
gramacao em logica promove uma representacao mais direta da informagao, permitindo

capturar uma ampla variedade de formas de raciocinio logico. Assim a declaragao

“Se 0o motorista nao tem certeza que o trem nao estd aprorimando-se, entao ele deveria

esperar” pode ser naturalmente representada por esperar <— not —trem.
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Devido a simetria entre informacao positiva e negativa em programagcao em légica com
negacao explicita, determinadas informacoes ficam mais faceis de serem representadas

usando o seu complementar. Para clarificar essa idéia, observe o seguinte exemplo:

Exemplo 3.47 [29] Considere a descricao de um grafo a partir do predicado arc(z,y),
que expressa a existéncia no grafo de um arco do vértice z até o vértice y. Seja V o
conjunto de vértices do grafo. Agora, suponha que se queira determinar quais vértices
sao terminais. A representacao dessa informacao torna-se bem mais facil utilizando a
negacao explicita combinada com a negacao default para estabelecer o complemento do

conjunto de vértices de V que sao nao terminais.

—terminal (z) < arco(z, y)

terminal(z) < not —terminal(z)

Com a introducao da negacao explicita em programacao em logica, uma classe bem
mais profusa de formalismos de raciocinio nao monotonico pode ser caracterizada. Em
programacao normal em légica, até mesmo algumas simples regras default normais e
seminormais nao sao passiveis de representacao. Isso ocorre porque em programacao
normal em légica, nao é possivel representar regras default com conclusoes negativas ou

com justificativas positivas como pode ser verificado nos seguintes casos:

a b —a : —b a : —b

b c —c
No entanto, com a introducao da negacao explicita, as regras default acima podem ser

respectivamente caracterizadas como
b+ a,not =b ¢4 —a,notb —c< a,notb

O operador = junto com o operador not tém sido fundamentais para interligar a
programacao em légica e raciocinio nao monotonico. Como tiveram inicialmente desen-
volvimentos independentes um do outro, essa interacao tem fornecido novas abordagens
para ambos os lados. Dessa forma, muitos formalismos em légicas nao monotonicas sao
mais faceis de serem compreendidos quando representados em programacao em légica;
por sua vez, a nao monotonicidade proporciona novos paradigmas para a programacao
em logica, que com isso, torna-se mais robusta e mais préxima do raciocinio do senso
comum.

Espera-se que com essa motivacao, tenha-se suficentemente ressaltado sobre as van-
tagens da inclusao da negacgao explicita em programagao em logica. Na tabela 3.1, é

mostrado um sumaério de tais vantagens:
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Possibilita lidar com contradicoes

Representacao adequada de excecoes

Permite representar a informacao negativa explicita

Uso combinado dos operadores not e = aumenta poder de expressividade
Permite representar uma informacao usando o seu complementar
Promove uma maior interligacao com o raciocinio nao monotonico

Tabela 3.1: Importancia do operador — em programacao em légica

3.4.2 Linguagem e semanticas de programas em légica estendi-

dos

O alfabeto A de um programa em ldgica estendido segue da definicao de alfabeto
para programas normais em logica acrescidos da negacao explicita = em sua classe de
simbolos fixos. As defini¢oes de atomo e termo sobre A sao analogas as apresentadas para
programas em logica definidos. Um literal pode ser objetivo ou default. Por sua vez, um
literal objetivo é um atomo A ou sua negacao explicita = A enquanto um literal default é
do tipo not L em que L é um literal objetivo. O simbolo = é também usado para designar

literais complementares. Assim ——A = A.

Definigao 3.48 (Programa em légica estendido) Um programa em ldgica estendido

¢ um conjunto finito de regras da forma
A<« By,...,B,,not Cy,...,not C, (m,n > 0),
em que A e cada B; e Cj, com 0 <i<m e0<j<n, sio literais objetivos.

A linguagem £ de um programa em ldogica estendido P é constituida de todos as
clausulas que podem ser formadas a partir do alfabeto A sobre P. O universo de Her-
brand estendido (resp. base de Herbrand estendida) de A a partir de um programa P é o
conjunto de todos os termos bésicos (resp. literais objetivos bésicos) que podem ser cons-
truidos utilizando os simbolos de A). Quando isto nao causar ambiguiidades, o universo
de Herbrand estendido (resp. a base de Herbrand estendida) de A serd simplesmente
referido como o universo de Herbrand (resp. a base de Herbrand) e serd denotado por Up
(resp Bp). Uma interpretacao é definida como para programas normais em légica, porém
usando a base de Herbrand estendida.

Dado que o conhecimento sobre um literal nem sempre é completo em programacao
em légica, a férmula A V —A nao é uma tautologia. Portanto nao é aplicavel o principio
do terceiro excluido e por conseqiiéncia nao vale o principio da contraposi¢io ((A =

B) = (-B = —A)). Por essa razao o termo negagao classica deve ser preterido, ja que o
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significado esperado de =L é que L é explicitamente falso, ou seja, L é conhecido ser falso.
Assim, semanticas que interpretam o operador — como a negacao cldssica nao capturam
o significado esperado de um programa. Esse é o caso da semantica bem fundada com
negacao cléssica [75].

A primeira semantica apresentada para programas em logica estendidos foi a seméantica
dos conjuntos resposta [29]. Essa semantica é uma generalizacao da semantica dos modelos
estaveis para a linguagem de programas estendidos. Basicamente, um conjunto resposta
de um programa estendido P é um modelo estavel do programa normal obtido de P
substituindo cada literal objetivo da forma —L por um atomo da forma —_L.

Vérias outras semanticas foram propostas para programas em ldgica estendidos [45,
78, 26, 75]. Segundo Alferes [2], nenhuma delas captura o significado de programas em
l6gica estendidos. Para contrapor isso, é proposta em [68, 6], a WFSX (Well-Founded
Semantics for eXtended programs). Essa semantica é uma generalizagdo de WFS para
programas em logica estendidos. WFSX foi a primeira semantica baseada em modelos bem
fundados a relacionar as duas formas de negacao, explicita e default, através do principio
da coeréncia. Segundo esse principio, um literal que é declaradamente considerado falso,
deve ser assumido falso por default. De um modo sintatico, tem-se =L = not L. Com
isso, alguns resultados pouco intuitivos verificados em outras semanticas bem fundadas

nao sao mais obtidos em WFSX.

Exemplo 3.49 [68] Seja P o programa em ldgica
a < not b
b <+ not a
—b

De acordo com a WFSX, P tem como modelo
{a, —=b, not —a,not b}.

Tais resultados nao sao obtidos por outras semanticas baseadas na WFS porque elas

interpretam de forma independente os literais positivos e os seus complementos explicitos.

3.4.3 Paraconsisténcia na programacao em légica

Com a introducao do operador —, novas relagoes surgiram na programacao em légica.
Em particular, como num programa em légica podem coexistir um literal L e sua negacao
explicita =L, contradigoes podem ocorrer. Em [97] é observado que hé trés maneiras de

uma semantica lidar com contradigoes:

e Aproximacao explosiva: se o programa é contraditério, entao qualquer literal

pode ser derivado do programa;
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e Aproximacgao da revisao de crenga: se o programa é contraditorio, é feita uma

revisao para tentar recuperar a consisténcia;

e Aproximacgao paraconsistente: é possivel extrair conclusoes significativas mesmo
estando diante de uma base de conhecimento contraditoéria.

A primeira aproximacao somente é adequada para o raciocinio matematico; em si-
tuacoes da vida cotidiana, ao qual nao se tem um total conhecimento sobre o mundo,

uma aproximacao explosiva pode conduzir a resultados indesejaveis:
Exemplo 3.50 Considere o programa abaixo:
(voa(:v) — alado(z)

—woa(z) < mamifero(x)

—alado(z) < mamifero(z)

(voa(z) < alado(x)

Ao acrescentar as informacoes de que morcegos sao alados e sao mamiferos, deriva-se
voa(morcego), —woa(morcego), alado(morcego) e —alado(morcego). No exemplo acima,
uma contradicao surgiu por conta da falta de conhecimento sobre as espécies animais ao
qual morcego é uma excecao a regra geral de que mamiferos nao voam. Na aproximacao
explosiva, entretanto, é o suficiente para trivializar toda a base de conhecimento. Ade-
mais, nenhuma informacao adicional é dada pela semantica sobre os literais dependentes
de contradicao. Agora, imagine que o programa do exemplo 3.50 esteja incluido numa
grande base de conhecimento. Nao faz sentido essa contradicao, que pode ter apenas
uma repercussao local, afetar informacoes nao relacionadas, inutilizando toda a base de
conhecimento.

A segunda aproximacao é mais adequada quando a informacao contraditoria advém
de um erro; em contrapartida, quando a informacao é por natureza contraditoria, entao
nenhum tipo de correcao deve ser feito e a terceira aproximagao deve ser adotada. Observe,
porém, que para revisar uma crenca, é necessario antes detectar a contradicao e todos os
literais que dependem dessa contradicao. Desse modo, o raciocinio paraconsistente pode
ser visto como um passo intermediario na revisao de crenca. Além disso, revisao de crenca
é normalmente intratavel e despende grandes recursos computacionais. Por essa razao,
semanticas paraconsistentes, que tém um desempenho computacional bem melhor, sao
mais utilizadas.

A manutencao da contradicao pode ser importante para a representacao do conheci-
mento porque permite que informacoes importantes sobre a propagacao de contradi¢ao

sejam capturadas. Obviamente, isso nao deve implicar grandes custos computacionais.
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Portanto, numa seméantica paraconsistente, nao basta detectar a informacao contraditoria,
mas também a informacao dependente de contradicao e ambas devem conviver com o
restante do programa sem interferéncias mituas. Em funcao das relacoes que surgem en-
volvendo operadores e literais na programacao em légica com a introdugao do —, muitas

semanticas foram desenvolvidas. As principais sao apresentadas no proximo capitulo.



Capitulo 4

Semanticas Paraconsistentes para

Programas em Légica

O raciocinio paraconsistente esta presente em muitas situacoes do dia-a-dia, sendo de
importancia fundamental para a compreensao dos processos cognitivos humanos. Apesar
de sua intuitividade e ampla aceitacao em Inteligéncia Artificial, somente a partir de
[11, 63, 64, 62, 96, 97], o raciocinio paraconsistente passou a ser sistematicamente estudado
no ambito da programacao em logica.

Neste capitulo, sao apresentadas algumas das principais semanticas paraconsistentes
para programas em logica e segue proximamente de [20, 21]. Por sua naturalidade e
intuitividade, um especial destaque é dado para a WFSXp, que é considerada uma das
melhores semanticas para programas em logica estendidos. Inicialmente, na secao 4.1, é
mostrada uma seméantica para programas Horn generalizados de Blair e Subrahmanian
[11]. A secdo 4.2 refere-se a uma extensao da WFS para permitir raciocinio paraconsis-
tente proposta por Sakama [85]. Em seguida, sdo mostradas as semanticas de Wagner
[96, 97]: raciocinio liberal, crédulo, conservativo e cético. Na secao 4.4, é apresentada a
unica das semanticas paraconsistentes exibidas neste capitulo que esta de acordo com o
principio da coeréncia, a WFSXp. A secao subseqiiente trata de extensoes da semantica
dos conjuntos resposta [29] que adimitem paraconsisténcia. Nesse sentido, sdo apresen-
tadas a semantica dos modelos estdveis paraconsistentes [85] e a semantica dos modelos
semi-estaveis [86]. Para concluir o capitulo, na se¢ao 4.6, é feita uma andlise comparativa

de algumas das caracteristicas marcantes dessas semanticas.

66
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4.1 Programas Horn generalizados de Blair e Subrah-

manian

Blair e Subrahmanian foram um dos precursores no estudo de semanticas paraconsis-
tentes na programacao em légica. Em [11], eles utilizam uma l6gica isomérfica a 16gica de
Belnap [9] com quatro valores verdade: V = {1, f t, T}, que significam respectivamente
indefinido, falso, verdadeiro e superdefinido. Nas defini¢coes e resultados que seguem, as

discussoes serao restritas, sem perda de generalidade, aos programas béasicos.

Defini¢ao 4.1 (Programas Horn generalizados) [11] Um programa Horn generali-

zado (GHP)" é um conjunto de cldusulas gh em que uma cldusula gh é da forma
Ag:pg <= A& .. &A, iy,

com Ay, ..., A, sendo literais bdsicos (cldssicos) e pg, . .., lin, valores verdade (ou anota-
¢oes) de V.

Da légica de Belnap, os autores ainda definiram a ordem de conhecimento < (ou =¢)
em V como usual: L <5 f,t <g T (ouT =g f,t =g 1).

De posse dessas informagcoes, uma interpretacao GHP é definida como uma funcao
da base de Herbrand para o conjunto de valores verdade V', formando um reticulado
completo sobre a ordem de conhecimento <g: I} <¢g I3 sss para todo atomo A no dominio
das interpretacoes, I;(A) =¢ I2(A). Uma operagao de negagao nas anotagoes é também
definida como —(t) =f, =(f) =t, 7(L) =L e(T)=T.

Para definir uma semantica para GHPs, necessita-se apenas das nocoes de satisfacao

envolvendo literais anotados, clausula gh e conjuncao de literais anotados.

Definicao 4.2 (Relagao de satisfatibilidade para GHPs) [11] Seja I uma interpre-
tacio GHP. I = F quer dizer que I satisfaz F e F; é um literal anotado do tipo A; : ;.

Uma interpretacao 1

(2) satisfaz o dtomo anotado fechado A : p sss I(A) =q p;
(3) satisfaz o literal anotado fechado —A : p sss I satisfaz A : =y

(6) satisfaz a formula fechada Fy <= Fi& ... &F, sss I g Fi& ... &F, oul |=q Fy;
(7) satisfaz a formula fechada Fi& ... &F, sss I \=¢ F; para todoi=1,...,n;

' Do inglés, Generalized Horn Programs.



4.1. Programas Horn generalizados de Blair e Subrahmanian 68

A semantica de um programa Horn generalizado G é caracterizada pelo seu menor
modelo sob o ordenamento <. Para determinar esse modelo, é feita uma generalizacao

do operador conseqiiéncia imediata Tp para GHPs.

Defini¢ao 4.3 (Operador conseqiiéncia imediata para GHPs) [11/Suponha que G
seja um GHP. Entio TSHY ¢ um mapeamento das interpretacoes GHP de Herbrand de
G para interpretacoes GHP de Herbrand de G definido por

TEIP () (A) =lub{p |A:p<= By :p & ... & By : g € uma instancia bdsica de uma
cldusula gh em G e I =g By - u& ... &By : .}

Na seqiiéncia, o menor modelo de um GHP G é relacionado ao menor ponto fixo de
GHP
5.

Teorema 4.4 (Computacao do menor modelo de um GHP) [11] Qualquer GHP G
possui um menor modelo Mq. Em adicdo, esse menor modelo é idéntico ao menor ponto
fizo de TSHY . Além do mais, esse menor ponto fizo pode ser computado em no mdzimo
W Passos.

Exemplo 4.5 Seja G o seguinte GHP basico:

pla): L<=qb): f & qlc):t  qla): T <=
pb):t<=q(b):f & q(c):t q(a) : t <

pb): f<=q(b):t q(b) : f <=

q(c) 1t <=

Disso, obtém-se os resultados
p(a) p(b) ple) qla) q(b) qlc)

e

e e R

TSt = 1 ¢ L T f ot

TGGHP 3 _ T(T;Q

Para efeito de comparacgao, em [20], um GHP G é transformado num programa em
l6gica definido G™ de um modo tal que é possivel determinar o menor modelo de G através
do menor modelo de G™.

Caracteristicamente, a representacao do conhecimento em GHPs configura-se pouco
natural quando comparado com os programas em légica estendidos. Por sua vez, como
nao possui negacao default, também nao é possivel representar a informacao incompleta,
delimitando o seu baixo poder de expressividade. Além disso, o mecanismo operacional
necessario para implementar a semantica de Blair e Subrahmanian apresentado em [11] é

complexo e com resultados pifios relacionados a corretude e completude.
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4.2 Semantica bem fundada estendida de Sakama

Em [78], a partir do trabalho de Gelfond e Lifschitz envolvendo semantica dos con-
juntos resposta [29], Przymusinski definiu a semantica estével estendida, que introduz
a negacao explicita em semanticas bem fundadas. Nessa semantica, os literais negados
explicitamente sao vistos simplesmente como novos dtomos. Entretanto, por definicao,
todos os modelos contraditérios? sao descartados.

Posteriormente, essa restri¢cao foi excluida por Sakama em sua definicao de semantica
bem fundada estendida [85], obtendo, assim, uma versao paraconsistente da WFS para
programas em légica estendidos (EWFS).

Ao caracterizar uma teoria de modelos para a EWFS, Sakama utiliza a légica VII,
introduzida por Ginsberg [32, 33] para representar hipdteses default. Para determinar os

modelos da EWFS, ¢ utilizada uma defini¢do construtiva baseada no operador O [76].

Definicao 4.6 (Operadores ®; e ¥,) [85] Sejam P um programa (estendido) e I =
o Unot § uma interpretacao. Para os conjuntosT e F' de literais bdsicos, o mapeamento

®; e 1 sao definidos como seque:

®,(T) ={A | hd uma cldusula basica A <— By A ...By, A not Cy,...,not C,, de P tal
que VBZBZ coUT e VC].C]' € 5},

U, (F) = {A | para toda cldusula basica A < By A ...By,, A not Cy,...,not C,, de P,
Jp,Bi € U F ou3¢,Cj € o}

Sakama utiliza dois operadores para determinar os modelos bem fundados de progra-
mas em logica estendidos: um para extrair as conclusoes positivas e um outro para extrair

as conclusoes referentes aos literais default.

Definicao 4.7 (Operadores T; e F;) [85] Seja I uma interpretag¢ao. Entao

T = {} F° = Bp U-Bp em que -Bp® = {-A| A e Bp}
T = on(T]") Fy™' = 0y (F)
Ty = Upeo T Fr = Nyeu F"

A préxima definigdo foi mostrada em [20], corrigindo um erro no trabalho original,
ja que para computar o menor ponto fixo do operador © abaixo, mais do que w passos

podem ser necessarios.

2Nesta secdo, modelos contraditérios sdio aqueles que simultaneamente contém A e —A para algum
4tomo A.
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Definicao 4.8 (Modelo bem fundado estendido) [85] Para toda interpretacio I =

oUnot 6, um operador © ¢ definido por

O) = (c UTr)Unot (6 U Fy);

" = {}

It = o(I™), para um sucessor ordinal n + 1;

e = U5<0JTO‘, para um limite ordinal o

O modelo bem fundado estendido Mp é o menor ponto fixo de ©, que € igual ao limite

da sequéncia acima.

Exemplo 4.9 Considere o programa P abaixo:

P q<+not °p p TS < not 1S
r<—q -p

Pela definicao acima, tem-se que

Em [20], é demonstrado que considerando os literais negados explicitamente como
atomos ordinarios, WFS e EWFS apresentam os mesmos resultados. Isso é equivalente
a retirar a restricao que exclui os modelos contraditérios na semantica de Przymusinski
[78].

Para determinar se um literal depende ou nao de contradicao, ainda em [85], Sakama
apresentou uma variante de sua semantica, que divide os literais em suspeitos e seguros.
Um literal é suspeito se ele depende de informacao contraditéria e é seguro nos demais
Casos.

Os modelos bem fundados podem entao ser computados mantendo um registro de to-
dos os literais envolvidos na prova de cada literal. Sakama argumenta que essa informacao
somente é necessaria para literais objetivos: o valor verdade de literais default numa in-
terpretacao nunca pode depender do sucesso de um par de literais contraditorios desde

que todas as “provas” para esse literal falham?.
Exemplo 4.10 [85] Seja P o seguinte programa

tnocente <— —culpado —culpado < acusado A\ not culpado acusado

Entao Mp é {acusado, inocente, ~culpado} U not {culpado, —inocente, —acusado}. Se
for adicionado a P o fato —inocente, o valor verdade de inocente torna-se contraditério

enquanto que os valores verdade de acusado e —culpado permanecem inalterados.

‘Essa afirmacdo é contestada em [20], desde que a falha de literais default também pode ser devida
ao par de literais contraditérios.
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Por outro lado, em vez disso, se —acusado e homem sao adicionados a P, o valor
verdade de acusado torna-se contraditério, o de homem, verdadeiro (seguro) e os valores
verdade dos outros literais permanecem os mesmos. A verdade de inocente e de ~culpado
é agora menos crivel desde que elas sao derivadas do literal contraditorio acusado. Com

isso, inocente é verdadeiro com suspeicao e culpado é falso com suspeicao.

Desses resultados, conclui-se que a semantica bem fundada de Sakama nao esta de
acordo com o principio da coeréncia nem permite detectar todos os literais que dependem
de informagao contraditéria. Além disso, observe que é possivel atribuir nove combinagoes
diferentes de valores légicos aos pares de literais (A, —A), correspondendo as seguintes

interpretacoes em semanticas bem fundadas estendidas:
{} {A} {-A} {A,-A} {notA} {A, not ~A} {=A,not =A} {not A, not =A} {not =A}.

Entretanto, na caracterizacao de uma teoria de modelos para FWFS, essas nove com-
binagoes estao dispostas numa légica com sete valores de verdade: as interpretagoes {A}
e {—A} na l6gica VII sao agrupadas respectivamente com {A, not —=A} e {—A, not A},
correpondendo respectivamente aos valores verdadeiro e falso. Isso parece pouco natural

e resultados indesejaveis podem surgir:

Exemplo 4.11 [20] Considere os seguintes dois programas em légica estendidos:

b+ not a
b+ not a
P = Py =< a+ not a
—a
—q

Em P;, a e b sao atribuidos pela semantica bem fundada estendida de Sakama os valo-
res logicos falso e verdadeiro respectivamente. No segundo programa, a ainda continua
com o valor verdade falso, mas “estranhamente”, b passa a ser verdadeiro por default
(not =b € EWFM (Py) e {b,—b, p{Z EWFM(P)). Semanticamente, nenhuma mudanca

nos valores logicos deveria ter acontecido, ja que a mantém o seu valor verdade.

4.3 Semanticas de Wagner

Em [97], Wagner propds virias semanticas para programas em légica estendidos com a
negacao forte de Nelson [61] sob a forma de bases de conhecimento constituidas por regras
vividas. Basicamente, tais sistemas correspondem aos programas em logica estendidos
sem negacao default ou negacao fraca pela denominacao de Wagner. A linguagem desses

programas é definida da seguinte maneira:
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Definigao 4.12 (Programas em légica com negacgao forte)/97] A linguagem de pro-
gramas em légica com negacgdo forte (LPSN®) consiste dos operadores l6gicos N\, V, ~ e
1 denotando respectivamente a conjuncdo, disjuncao, negacao forte e o verum.

Um programa em logica com negagao forte € um conjunto de cldusulas da formal < F,
em que | € um literal, ou seja, um dtomo a ou sua negacdao forte ~ a e F € uma formula

arbitrdria.

Wagner assume que essa linguagem possui um numero finito de 4tomos e nao contém
simbolos funcionais. Sem perda de generalidade, as discussoes pertinentes a programas
em logica com negacao forte serao restritas a instanciagao basica desses programas. Além
disso, é assumido que a premissa F' de uma formila [ < F' é uma conjuncao de literais.
Como mostrado em [97], todo programa em légica com negagao forte na sintaxe completa
possui uma versao equivalente nesse formato mais restrito.

A semantica pretendida de programas em logica com negacao forte é obtida a partir

da nocao de modelos parciais:

Defini¢ao 4.13 (Interpretagao parcial de Herbrand) [97] Uma interpretagao par-
cial de Herbrand é um par de conjuntos de dtomos M = (M', M7, em que M" contém
0s dtomos verdadeiros e M/, os dtomos falsos. Desse conceito de intepretacao parcial, as
relagoes de modelo (=) e de contramodelo (5) podem ser indutivamente definidas como

seque:

MEasssae M M = asssae M/
MEFANGsssMEFeMEG MAFANGsssMA3F ouMAG
MEFVGsssMEFouMEG M3 FVGsssM=3FeMdG
ME~F sss M A F MeA~FsssMEF

Definicao 4.14 (Modelo de um programa) [97/ Uma intepretac¢ao parcial M é um
modelo de um programa em légica I1 com negacao forte, simbolicamente M = 11, se para
todol <+ F € II, M = F implica M = 1.

Em seguida, Wagner mostrou que todo programa em légica com negacao forte possui
um menor modelo My de modo que uma férmula F' é conseqiiéncia logica de todo modelo
de II sss F' também for conseqiiéncia légica de My. Além disso, um LPSN II pode ser
mapeado para um programa em logica definido P, permitindo, assim, determinar My
através do menor modelo bivalorado do programa em légica definido correspondente [20].

Por ser monotonico, um programa em légica com negacao forte carece de mecanis-

mos nao monotoénicos para tornar a sua linguagem mais expressiva. Com esse objetivo,

Do inglés, Logic Programs with Strong Negation.
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Wagner introduziu o operador negacao fraca “—”

. O significado desse operador é defi-
nido estendendo as relagoes de modelo e contramodelo induzidas por uma interpretacao

parcial.

Defini¢ao 4.15 (Relagoes de modelo para negacgao fraca) [97] Seja M um inter-
pretacao parcial de Herbrand. As relacoes de modelo e contramodelo sao estendidas com

0s dois casos adicionais:
ME-Fsss MEEFM=A —F sssMEF.

Essa interpretacao para negacao fraca guarda muitas das similaridades com a inter-
pretacao para a ‘“negacao por falha”, isto é, —F' é verdadeiro se F' nao é conseqiiéncia
de uma dada interpretacao parcial. Da forma como uma intepretacao para a negacao
fraca foi definida, alguns problemas podem surgir. Primeiro, em toda interpretacao par-
cial, tem-se que M = a V —a, ou seja, a negagao fraca é bivalorada. Além do mais, é

impossivel ter simultaneamente a e -a verdadeiros, isto é, M | —(a A —a).

Definicao 4.16 (Base de Conhecimento Vivido) [97] Uma base de conhecimento vi-
vido (VKB®) é um conjunto de cldusulas da formal < F, em que | é um dtomo a ou sua
negacao forte ~ a e F é uma formula arbitraria construida da linguagem definida a partir

dos operadores logicos \, V, ~, — e 1.

Nesta secao, a discussao serd restrita a VKBs constituidos somente por regras da
forma [ + E, em que E é uma conjun¢ao de literais (dtomos ou a negacao de atomos).
Esses VKBs foram denominados de bancos de dados dedutivos estendidos (XDB)s’ [96,
97]. Como demonstrado por Wagner, sem perda de generalidade, toda VKB pode ser

convertida num XDB. A nocao de modelo para XDB permanece inalterada.

Exemplo 4.17 [20] Considere o XDB X contendo a tnica regra a <— —a. Esta base de
conhecimento tem dois modelos: ({a},{}) e ({a}, {a}). Em programacao em logica, esse
resultado é considerado pouco intuitivo ja que a é verdadeiro, mas nao ha suporte para

a, pois —a nao é veiculado.

Para evitar problemas como esse, Wagner impos restri¢coes sintaticas sobre teorias tal
que as conclusoes pretendidas para XDB possam ser definidas pela teoria da prova. Nesse
sentido, ele propos quatro diferentes formas de raciocinio definidas através de quatro
diferentes relagoes de inferéncia: liberal (), crédula (), conservativa (F.), cética(t).

Em comum, todos esses sistemas possuem as regras de inferéncia abaixo:

6 Do inglés, vivid knowledge base.
"Do inglés, extended deductive databases.
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(1) XHE1

(——) XkF——=1 se XFI

() XFE se Vee E:XFe

(-A) XF-F se deeFE:XF —e

em que X é um XDB, E é um conjunto de literais e literais negados fracamente e [ é um

literal:

4.3.1 Raciocinio liberal

Para definir o raciocinio liberal, é adicionada ao sistema acima as seguintes regras de
inferéncia:
) Xk se I+ FE)eX:XHFE
(=) Xk =l se Vi« FE)eX:XF —-F
Essa forma de raciocinio é chamada de liberal porque permite que num modelo M,
lel (o complemento com relacdo a negagao forte de [) possam ser simultaneamente
verdadeiros ou falsos. Isso quer dizer que a verdade ou falsidade fraca de [ nio afeta a
verdade ou falsidade fraca de [. Entretanto, como mostrado no exemplo 4.18, algumas

dessas derivacoes sao infinitas:

Exemplo 4.18 Considere o XDB X = {a < bA¢;b + a;c «+ 1}. Para X, tem-se as

seguintes derivacoes infinitas:

Xl—la Xl—l—a
| |
XHbAc XFH —=(bAc)
| |
XHbeXHc XE —bouXt —c
| |
XFHaeXH1 Xk —aouXtH —1
| |

Xl—la Xl—l—a

Para resolver esse problema e garantir que todo XDB possua um tinico modelo dese-

jado, Wagner impos algumas restri¢coes sintaticas:

Defini¢ao 4.19 (XDB bem fundado) /96, 97] Para um literal l e um XDB X, define-

se Prel'(l), o conjunto dos predecessores num passo do literal | e Pre(l), o conjunto de
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“ //

todos os literais precedendo | em X, como seque, em que ¢ um datomo ou o complemento

com relagdo a negacao forte de um dtomo:

Pre(l

Pos(l) = {e|(l+E)eX e(e€cE)}
Neg(l) = {e|(l+ E)e X e(—e€ E)}
Pre'(l) = Pos(l) U Neg(l)

() '

= Pre()U U{Pre | k€ Pret(1)}
A base dedutiva estendida X € bem fundada sss para todo literal [, tem-se que | ¢ Pre(l).

Em Pos(l) e Neg(l), sao agrupados respectivamente os literais que estao envolvidos em
lacos positivos e negativos. Portanto, num XDB bem fundado, nao pode haver nenhum
desses lagos. Em [20] é mostrado que um XDB X bem fundado pode ser prontamente
mapeado para um programa normal em légica, designado por Pk. Tais programas siao
localmente estratificados, portanto, P% possui um tnico modelo perfeito (cf defini¢ao
4.21), que é equivalente ao modelo bem fundado de P% [76].

Wagner ainda definiu uma nog¢ao menos restritiva, chamada de XDB bem fundada
fracamente, que rejeita os lacos negativos sob a negacao fraca, mas permite lacos positivos.
Dessa nocao, o autor apresenta o conceito de modelos perfeitos, que segue imediatamente

de Przymusinski [79].

Definicao 4.20 (XDB bem fundado fracamente) [97] Os predecessores fracos de um
literal | em um XDB X, W Pre(l), sio definidos como seque:

= {e|(l< E)eX e(ecE)}

= {e|(l+ E)e X e(—e€ FE)}

= Neg(l)U U{Pre | k € Neg(l)}

= WPre'(l)U U{WPre(k) | k € Pos(l)}

A base dedutiva estendida é bem fundada fracamente sss para todo literal I, tem-se que
[ ¢ WPre(l).

Definicao 4.21 (Modelo perfeito de um XDB) [97] Um modelo M' € dito ser pre-
ferivel a M (com respeito a um dado XDB) seVl € M'—M, Ik € M —M' : k € WPre(l).

ME chamado de perfeito se nao hd modelos preferiveis a ele.

Wagner entao prova que todo XDB X bem fundado fracamente possui um tnico
modelo perfeito, designado por M x, que é equivalente ao conjunto de literais derivaveis
de X pelo raciocinio liberal. Um importante resultado demonstrado em [20] mapeia o
modelo M x de um XDB X fracamente bem fundado em WFS.
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Exemplo 4.22 [96] Seja X o seguinte banco de dados dedutivo estendido:

—1 — r4—
Y- p g<—p p
~péi—1 ~qg—1 ~rgq

My = {p,~ p,q,~ q,r,~ r}. Isso equivale a dizer que os literais p,~ p,q,~ q,r e

~ 1 sao verdadeiros em X sob a 6tica do raciocinio liberal.

Desse modo, a partir de uma légica construtiva paraconsistente, Wagner chegou a
uma semantica que é um caso restrito da semantica bem fundada estendida de Sakama,
justificando formalmente muitas das idéias fundamentais das semanticas para programas
em logica estendidos. Entretanto, XDB nao fracamente bem fundados ainda carecem
de um embasamento légico-matematico que justifique uma semantica trivalorada para
programas em légica estendidos. Uma sugestao de Wagner é a de estender a interpretacao
parcial com mais dois conjuntos: M% e M%, em que —a e — ~ a sdo verdadeiros se
respectivamente a € MY e a € M®. Assim, dada uma interpretacao parcial (M*, M)
no sentido de Wagner, pode-se definir uma interpretacao contituida pela quatupla N =
(Nt, N/ Ni Ny com N* = M' N/ = M/, N¥# = At — M/ e N¥ = At = M!, em
que At é o conjunto de atomos da linguagem subjacente. A tunica restricao imposta por

Wagner a essa quatupla foi para assegurar a satisfatibilidade default:
NYUN!'={}e N*UN/ ={}.
Por outro lado, a coeréncia pode ser expressa pela condicao
Nt C N#t e Nf C N¥,

Disso, resulta que para modelos satisfativeis por default e coerentes, N* " N/ = {},
evitando, assim, qualquer forma de paraconsisténcia.

Ao definir o raciocinio liberal, Wagner dd preferéncia a satisfatibilidade default em vez
de dar preferéncia ao principio da coeréncia. Isso pode fazer sentido para as semanticas de
Wagner desde que nao ha necessidade de sobrecarregar literais indefinidos por coeréncia,
pois nao ha literais indefinidos nessas semanticas. Entretanto, para semanticas bem fun-
dadas trivaloradas como a WFSXp, esse sobrecarregamento nao é somente desejavel como
intuitivo (Cf exemplo 4.25). Em [20], é argumentado que a coeréncia é mais fundamental
do que satisfatibilidade por default; afinal, se é permitido uma forma de paraconsisténcia
sobre literais objetivos, nao é justificavel proibir paraconsisténcia sobre literais subjetivos.
Assim, em semanticas paraconsistentes trivaloradas para programas em légica estendidos,
é preferivel abdicar da satisfatibilidade por default e garantir a obediéncia ao principio

da coeréncia.
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4.3.2 Raciocinio crédulo, conservativo e cético

Mesmo diante de uma base de informagao contraditéria, o raciocinio liberal é bastante
permissivel como mecanismo de inferéncia. Isso pode conduzir a resultados indesejados.
Para manipular a informacao mais cautelosamente, Wagner definiu algumas novas formas
de raciocinio. A idéia fundametal entre elas é que uma conclusao deve ser aceita somente
se ela é suportada e nao duvidada. Dependendo das nocoes utilizadas de suporte e divida,
diferentes formas de raciocinio podem ser definidas. Wagner propos o raciocinio crédulo
(Fer), conservativo () e cético ().

Essas formas de raciocinio sao definidas com base na teoria da prova, adicionando (1)

e (—[) as regras de inferéncia (1),(——), A e —A (pag. 74):

Raciocinio crédulo
() X Fylsss X leVi—E) eX: X+, —F
(=) X ko —lsss X b —loud(l«E)e X: X+, E

No raciocinio crédulo, uma conclusao [ é aceita se ela é liberalmente inferida, mas nao

credulosamente duvidada, ou seja, quando [ nao é derivada credulosamente.

Raciocinio conservativo
()X lsssI(+—E)eX: X+ EeV(i+F)eX: X+, —F
(=) X+, —lssV(+F)eX:X+,—Foud(l+F)eX: X+ F

No raciocinio conservativo, é atribuido um mesmo peso para o suporte e a duvida.

Uma conclusao é aceita se ela é conservativamente inferida, mas nao conservativamente

duvidada.

Raciocinio cético
()X, lsss I« E)eX: X, Ee Xk -]
(<) Xy —lsssV(+—E)eX: X+, -FEouXr [

No raciocinio cético, uma conclusao [ é aceita se ela é ceticamente inferida, mas nao

liberalmente duvidada.

Exemplo 4.23 Seja X o XDB do exemplo 4.22:

—1 — r4—
Y = p q<—7p p
~pé—1 ~qg—1 ~r+gq

Pelo raciocinio crédulo, p e ~ p nao sao inferidos porque mesmo sendo liberalmente
derivados, nao ha respectivamente uma derivacao crédula para a negacao fraca do corpo
de ~ p < 1ep <+ 1. A mesma argumentacado pode-se aplicar ao literal ¢q. Por sua

vez, ~ ¢ é credulamente derivada, pois ~ ¢ é liberalmente inferida e —p é credulamente
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inferida. Esse mesmo raciocinio se aplica a r e ~ r, portanto ambos literais também sao
derivados.

Com relacao ao raciocinio conservativo, os literais p e ~ p nao sao derivados porque
nao ha respectivamente uma prova sob o raciocinio conservativo para a negacao fraca
do corpo de ~ p + 1 e p + 1. Disso resulta que r,q,~ r nao sao conservativamente
derivados. Entretanto, o literal ~ ¢ é derivado sob esse raciocinio, ja que existe a regra
~ q<4 1em X para ~ ¢, com X .1 e na unica regra para ¢, ¢ < p, X F. —p.

Pelo raciocinio cético, nenhum dos literais p,~ p,q,~ q,r,~ r sao derivados porque

ha respectivamente uma derivacao liberal para ~ p,p,~ q,q,~ r,r.

De acordo com a noc¢ao de modelo liberal de Wagner, no exemplo acima, o conjunto
de féormulas derivadas sob o raciocinio crédulo nao constitui um modelo, pois nas regras
p< 1 e~ p<+ 1, observa-se um corpo verdadeiro com uma cabeca falsa.

Para resolver situagoes como essa, Wagner descarta todos os XDBs em que haja uma
dependéncia de raciocinio de [ sobre [ e vice-versa. A classe dos XDBs restantes é chamada
de XDB bem fundados fortemente.

Definicao 4.24 (XDB bem fundados fortemente) [96] Seja X um XDB. X ¢é dito
ser bem fundado fortemente sss para todo literal I, | ¢ Pre(l) el ¢ Pre(l).

Cada uma das trés formas de raciocinio apresentadas acima para um XDB bem fun-
dado fortemente pode ser mapeada num programa normal em légica sob a WFS [20].
Utilizando programas normais em légica sob WFS permite atribuir semantica para XDB
nao bem fundados fortemente ou combinar os quatro tipos de raciocinio num tnico pro-
grama. Além disso, pode-se detectar os problemas referentes a recursao miutua através
dos literais que sao indefinidos no modelo bem fundado.

Para um XDB X sem negacao fraca, as seguintes relacoes sao validas, em que [ é um

atomo ou a negacao forte de um atomo:

Xbl=XFIl=XF,l=XHL

Com a introducao da negacao fraca, essas relacoes nao sao mais mantidas. Um im-
portante exemplo foi dado por Teusink [89] para o XDB = {~ p + —p;p < 1}, em
que p é ceticamente, mas nao conservativamente nem credulamente derivado. FEntre-
tanto, substituindo num XDB X todo literal negado fortemente ~ a por um novo literal

", o raciocinio liberal pode ser indiferentemente implementado com elementos do ra-

a
ciocinio crédulo, conservativo ou cético [21]. Desse modo, pode-se concluir que essas

quatro relagoes de inferéncia possuem o mesmo poder de expressividade.
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4.4 Semantica bem fundada paraconsistente com ne-
gacao explicita (WFSXp)

Nas semanticas citadas anteriormente, nao é proporcionada nenhuma relacao entre os
operadores negagao default (not) e negacao explicita (—). Como conseqiiéncia, resultados

pouco intuitivos sao obtidos:

Exemplo 4.25 Considere o programa abaixo:

a <+ notb —b
b+ not a

Em semanticas que estao de acordo com o principio da coeréncia, é possivel de —b,
concluir not b e conseqiientemente a. No entanto, por interpretar os literais a e —a
independentemente, nas semanticas que nao estao de acordo com o principio da coeréncias,
tais resultados nao sao obtidos.

Para sobrepujar problemas como esse, em [68, 6] é proposta a semantica bem fun-
dada com negagao explicita (WFSX). Posteriormente, essa semantica é generalizada
para admitir paraconsisténcias (IWFSXp) [20]. Em ambas, estd embutido o principio
da coeréncia, que apropriadamente estabelece uma relacao entre essas duas formas de
negacao: —L = not L (similarmente L = not —L). Em outras palavras, pelo principio
da coeréncia é garantido que se ha razoes para acreditar na verdade de —L, mais razoes

ha para acreditar na verdade de not L.

Definigao 4.26 [28] Sejam P um programa em légica estendida e I uma interpretagdio
bivalorada. A transformacao GL produz o programa reduzido % que ¢ obtido de P remo-
vendo todas as regras contendo um literal default not A tal que A € I e entdo removendo

todos os literais default restantes de P. Por definicao, T'pl = M%

A adequacao ao principio da coeréncia é garantida através da versao seminormal de

um programa em légica estendido:

Definicao 4.27 [68, 6] A versao seminormal Py de um programa P é obtida de P adici-
onando ao corpo (possivelmente vazio) de cada regra L < corpo o default not =L, em que

=L é o complemento de L com relacao a negacao explicita.

Essa versao seminormal introduz um novo operador anti-monotonico: I'p (S). Por
simplicidade, serd utilizado I'(S) para denotar I'p(S) e I';(S) para denotar I'p,(S). Em
[4], é demonstrado que o operador I'T’y; é monoténico [4], portanto todo programa P possui
um menor ponto fixo de I'T’;. Esse ponto fixo é definido como o modelo bem fundado
paraconsistente de P (WFMp(P)).
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Definigao 4.28 [/] Seja P um programa em légica estendido e T um ponto fixo de T'T,
entio T Unot (Bp —T'sT) € um modelo estdvel parcial paraconsistente de P (PSMp). O
modelo bem fundado paraconsistente de P é o menor PSMp sob a ordem da inclusdo de
conjuntos.

Para obter uma defini¢ao construtiva para WEMp(P), define-se a seqiiéncia transfinita

abaizo:

Iy = {}
Ia—l—l = I'Tl,
Is = U{Ia | @ < &} para um limite ordinal 6.

Hd um menor ordinal \ para a seqiiéncia acima tal que Iy é o menor ponto fixo de
[Ty, e WEMp(P) = I, Unot (Bp —T's1,).

Exemplo 4.29 Seja P o programa em légica estendido:

{c(—notb a d<—notd}

b+ a —a

A seqiiéncia para determinar o menor ponto fixo de I'l'y do programa P é
Iy ={}

I =TT} =T{a,-a,b,c,d} ={a,—a,b}

I, =TT{a,-a.b} =T{d} = {a,—a,b,c}

I; =TT4{a,—a,b,c} =T{d} =L,

Conseqiientemente, WFMp(P) = {a, —a, b, c} Unot {a,—a,b, —b, c, ¢, —~d}.

Como discutido na sub-secao 4.3.1, em geral, semanticas paraconsistentes nao podem
ser simultaneamente coerentes e consistentes por default. Assim, por dar preferéncia ao
principio da coeréncia, a WFSXp nao assegura a consisténcia por default. No exemplo
4.29, observe que os modelos de P contém os literais a, —a e b. Por coeréncia, obtém-
se os literais not —a,not a e not =b. De not a e da regra b <— a, obtém-se que not b e
conseqiientemente ¢ devem pertencer a WFMp(P). Do mesmo modo, com relagao a not c,
ja que b é verdadeiro em WFMp(P). Portanto, o literal b e o literal ¢ sdo simultaneamente
verdadeiros e falsos em WFMp(P). Isso ocorre sempre que o principio da coeréncia é
aplicado em programas contraditorios. A partir dessa caracteristica da WFSXp, pode-se
estabelecer quais os literais contraditérios e os dependentes de contradicao num modelo

WFMp de um programa em légica estendido P.:

e Um literal objetivo L é contraditério num modelo WFMp(P) sss L e =L pertencem
a WFMp(P);
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e Um literal arbitrdrio L ou not L num modelo WFMp(P) é dependente de literais

contraditérios se L e not L pertencem a WEMp(P) e L nao é contraditério.

Em algumas situacgoes, por causa do principio da coeréncia, o valor verdade indefi-
nido da cabeca de uma regra com corpo indefinido (u) é sobrecarregado com falso (f).
Como resultado, obtém-se uma regra cuja cabeca possui o valor falso, o corpo permanece
com valor verdade indefinido e mesmo assim, a regra (f < u) é ainda satisfeita. Para

semanticas incoerentes, resultados como esse sao insatisfativeis.

Exemplo 4.30 Considere o programa abaixo:

b+ a —b

a <+ not a

De acordo com a definicao 4.28, WFMp(P) = {=b,not —a,not b}, ou seja, o valor
indefinido de @ na regra para b é sobrecarregado pela falsidade explicita de b. Por outro
lado, em semanticas nao coerentes como a EWFS, o menor modelo é constituido pelos
literais {—b, not —a}.

Uma das peculiaridades da WFSXp é a obediéncia para o caso paraconsistente das
propriedades estruturais apresentadas por Dix em [25, 24]. Além disso, para programas em
l6gica estendidos nao contraditérios, a WFSXp coincide com a WFSX e para programas

normais em logica, a WFSXp coincide com a WFS.

4.5 Semanticas paraconsistentes baseadas em conjun-

tos resposta para programas em légica estendidos

Uma outra linha de pesquisa focalizou-se no desenvolvimento de semanticas para-
consistentes baseadas na semantica dos conjuntos resposta [29]. Nesse sentido, varios
trabalhos foram independentemente propostos: ambientes estaveis [74], conjuntos res-
posta fracos [62] e modelos estdveis paraconsistentes [86, 87]. Posteriormente, Sakama e
Inoue definiram os modelos semi-estaveis, que atribuem significado para todo programa e
correspondem aos modelos estaveis paraconsistentes quando esses ultimos existem.

Em comum, todas essas semanticas sao bivaloradas, ou seja, L ou not L é conseqiiéncia
l6gica de um programa P para qualquer literal L € Bp. Desse modo, segundo a termino-
logia de Wagner, a negacao default not é interpretada como a negacao fraca. Entretanto,
nenhuma das semanticas apresentadas nessa se¢ao sao restritas a classe de programas

localmente estratificados.
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4.5.1 Modelos estaveis paraconsistentes

Em trabalhos independentes, varias propostas que generalizam a semantica dos con-
juntos resposta para o caso paraconsistente foram apresentadas [74, 62, 86, 87]. Nesta
secao, ao se referenciar a tais semanticas, sera utilizado o termo modelo estavel para-
consistente, pincado de [86, 87]. Além disso, por simplicidade, a discussao serd restrita
aos programas nao disjuntivos. Na seqiiéncia, interpretacao é definida como um conjunto

arbitrario de literais objetivos.

Definicao 4.31 (Modelos estaveis paraconsistentes) [85/ Sejam P um programa em
l6gica estendido e I uma interpretacdo. A reducao de P com respeito a I € o programa
em ldgica estendido P tal que a regra Ly < Ly, ..., L,, estd em P! sss hd uma regra da
forma

Ly Ly,...,Ly,not Lyyq,...,n0t Ly,

de P tal que {Lyi1,..., Ly} NI ={}. Entao I é chamado de modelo estdvel paraconsis-

tente (modelo p-estdvel) de P se I é o modelo minimal de P'.

Utilizando a notagao de Gelfond e Lifschitz [29], I é um modelo p-estavel de um
programa P sss [ = I'pl. Dessa definicao, conclui-se que modelos p-estaveis sao conjuntos

resposta que eventualmente podem ser contraditorios.

Exemplo 4.32 Considere o programa abaixo:

< not —
P q P p

r<gq -p

Esse programa possui o tnico modelo estavel {p, —p}.

Em [87], Sakama e Inoue apresentaram uma relagdo entre os modelos estéveis para-
consistentes e a semantica dos conjuntos resposta. Para tanto, eles utilizam o programa
P,., que é obtido de um programa em légica estendido P adicionando um conjunto de
axiomas da forma N <— L,—L, em que L e N sao literais objetivos arbitrarios. Esses axi-
omas extras representam uma maneira de simular a regra da trivializacao da semantica
dos conjuntos resposta. Os modelos p-estaveis de P, estao numa correspondéncia um
para um com os conjuntos resposta de P.

Modelos p-estaveis também podem ser mapeados em WFS e portanto em WEFSXp

[20]. Entretanto, os modelos p-estdveis e WFSXp sdo em geral incomparaveis:
Exemplo 4.33 [20] Considere o programa em légica estendido P:

a+notb b+ nota -a
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WFMp(P) = {—a,b,not a,not —b}. Enquanto isso, P possui dois modelos p-estaveis:
M, = {a,—a} e My = {—a,b}. M; nao é comparavel ao modelo bem fundado acima. Isso

ocorre porque o principio da coeréncia nao é imposto por Sakama.
Apesar disso, a seguinte propriedade pode ser estabelecida:

Proposicao 4.34 [20] Seja P um programa em légica estendido. Se I é um modelo p-

estavel de P, entdo hd um modelo estdvel parcial paraconsistente de P contendo 1.

Exemplo 4.35 Considere o programa do exemplo 4.33. A interpretagao {a, —a, b, not a,
not —a,not b,not =b} é um modelo estdvel parcial paraconsistente de P. Esse modelo

contém ambos os modelo p-estaveis de P.

Os modelos p-estaveis apresentam alguns problemas. Um deles é o de nao estarem
definidos para todo programa. Por exemplo, o programa constituido somente pela regra
a < not a nao possui modelos p-estaveis. Além disso, essa semantica nao esta de acordo

com as propriedades da cumulatividade, racionalidade e relevancia [25, 24].

4.5.2 Modelos semi-estaveis

Em [87], Sakama e Inoue definem a nogao de modelos semi-estdveis, que ao contrario
dos modelos estaveis, atribuem significado para todo programa. Para isso ser alcancado,
programas em ldgica estendidos (disjuntivos) devem ser convertidos em programas em
l6gica positivos. Mais uma vez, para efeito de comparagao, a discussao serd restrita aos

programas em logica estendidos nao disjuntivos.

Definigao 4.36 (Transforamacgao Epistémica) [86] Seja P um programa em légica
estendido. Sua transformacdo epistémica é definida como o programa em logica estendido

disjuntivo positivo P* obtido de P trocando cada regra da forma
Lo+ Ly,...;Ly,not Lyyq,...,n0t L, (0<m <n)
pela sequinte regra sem o operador not em PF:
AWVKL, V... VKL, < Ly, ..., L,
Lo+ A
—ANLj(m+1<j<n)

Cada regra que jd nao possui o operador not em P ¢ incluida em P* sem alteracdo

alguma.
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Para cada regra disjuntiva em P*, um diferente A\ é associado. Os literais KL; sao
novos atomos na linguagem de P* e podem ser lidos como “L; é acreditado”. Conseqiien-
temente, not L; tem o significado de “L; nao é acreditado”. Esses literais KL; podem ser

compartilhados por diferentes regras do programa.

Exemplo 4.37 [20] Seja P o programa em légica estendido do exemplo 4.33.
a < not b b+ not a -a

O programa P* correspondente a P é

)\1\/Kb )\QVKG

a%)\l b<_)\2
(-)\l,b F)\Q,CL
-a

Uma semantica é atribuida para esses programas definindo o significado da disjuncao
na cabeca das regras e o das restricoes de integridade. Para tanto, Sakama usa a noc¢ao

de programa dividido:

Definicao 4.38 (Modelos p-possiveis) [86]/ Dado um programa disjuntivo estendido
positivo P, um programa dividido é definido como o programa em légica estendido positivo

obtido de P trocando cada regra disjuntiva
LyVv..VL + L, .. L,
pelas sequintes regras estendidas (regras divididas):
L; < Lyq,..., Ly para todo L; € S,

em que S é algum subconjunto arbitrdrio nao vazio de {L1, ..., L;} para cada regra disjun-
tiva. Entao, um modelo p-possivel é definido como o (iunico) modelo p-estdvel de qualquer

programa dividido P. Escolhas diferentes de S engendram todos os programas divididos.

Exemplo 4.39 [20] O programa P* do exemplo 4.37 possui nove programas divididos,
mas somente cinco deles tém modelos p-estaveis. Os modelos p-possiveis correspondentes

sao

p = {1, a,Ka, —a}

pa = {1, a,Ka, Kb, —a}
ps = {Ka, Kb, —a}

ps = {2, b, Kb, —a}
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Ps = {)\27 ba Kba Ka) _'a}

De posse desses p-modelos possiveis, o autor introduziu critérios para selecionar quais
deles irao ser utilizados para definir os modelos semi-estaveis de um programa em légica

estendido.

Definigao 4.40 (Modelos semi-estaveis) [86/ Seja P um programa em ldgica esten-
dido e L,r o conjunto de modelos p-possiveis minimais de P*. Uma interpretacio I* € -
¢ dita ser mazimalmente canoénica sss nao hd interpretacao J* € Ty tal que {KL | KL €
JtelL ¢ J¢}Y C {KL | KL € I* e L ¢ I*}. Os modelos semi-estdveis de P sdo as

interpretagoes mazimalmente canonicas em Ly com os literais \; removidos.

Exemplo 4.41 Considere o programa do exemplo 4.39. Os modelos p-possiveis minimais
de P* sao p1 = {\,a,Ka,—a}, p3 = {Ka,Kb,—a} e py = {\y,b,Kb,—a} Os modelos
semi-estaveis sao {a, Ka,na} e {b, Kb, —a} correspondendo respectivamente aos modelos
p-possiveis p; e py. Neste caso, os modelos semi-estaveis sao isomérficos aos modelos

p-estaveis do programa.

Sakama mostra em seu trabalho que os modelos p-estiaveis sao as interpretagoes
canbnicas de Z,. (interpretacoes tal que para todo KL € I, L € I ¥ ou equivalente-
mente, para todo L ¢ I*¥, KL ¢ I*). Suponha, por simplicidade, que not a é o tnico
literal default no corpo de uma regra. A condicao canonica garante que se a € falso, entao
Koa é falso. Desse modo, se o corpo da regra é conseqiiéncia do programa, a cabeca dessa
regra também serd, ou seja, not a é verdadeiro. Se a é verdadeiro, entao as restricoes de
integridade nao permitem que o literal A seja verdadeiro, portanto a cabega da regra nao
pode ser veiculada, mas Ka pode, infligindo a condi¢ao canonica. Essencialmente, tem-se

as duas condigoes abaixo:

e Se a ¢ I, entdao not a é verdadeiro (Condi¢ao candnica);

e Se a € I, entdao not a é falso (Restrigao de integridade sobre literais \).

A segunda condicao sempre é verificada. No tocante a condicdo canonica, observe
que ela nao é satisfeita para programas sem modelos p-estaveis. Assim, para definir os
modelos semi-estaveis, sao aceitos como modelos interpretagoes que violam a condicao
canonica, mas preservam a segunda condigao.

Como pode ser facilmente constatado, modelos semi-estaveis nao estao de acordo com
o principio da coeréncia. Essa semantica também nao obedece aos principios da cumu-
latividade, racionalidade e relevancia [25, 24]. Além do mais, nos modelos semi-estdveis,

literais indefinidos recebem um tratamento pouco intuitivo.
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Exemplo 4.42 Considere o programa em légica estendido {b < not d; ¢ < d; d < not c}.
Seu tinico modelo semi-estavel é {b, not —b, not —¢, not d, not =d}. Com isso, ¢ é indefinido,

mas not d é verdadeiro e portanto b é também verdadeiro.

Observe que apenas parte dos literais envolvidos no lago negativo tornaram-se indefini-
dos nessa semantica. Como conseqiiéncia, no exemplo acima, tem-se um valor indefinido
implicando um falso, que é estranho para um programa normal em logica.

Também se for adicionado ao programa acima a regra “a < b, not a”, havera dois mo-
delos semi-estaveis:{not —a, b, not —b, not —=¢, not d, not —~d} e {not a, not =a, not b, not —b,
not —¢, not =d}. Com isso, obtém-se um novo modelo em que d é também indefinido (além

de ¢), por causa de uma regra nao relacionada a d.

4.6 Discussao e conclusoes

Costuma-se nominar Blair e Subrahmanian como os responsaveis pela introducao do
raciocinio paraconsistente em programacao em logica ao apresentarem uma semantica
para programas Horn generalizados [11]. Posteriormente, muitas seménticas paraconsis-
tentes para programas em légica foram definidas. Entretanto, com excecao dos raciocinios
crédulo, conservativo e cético, todas as semanticas paraconsistentes apresentadas nesta
secao atribuem o mesmo significado para programas em logica estendidos sem negacao
default.

Um outro ponto de discussao refere-se a utilizacao da coeréncia ou da satisfacao por
default como principio basilar. Na primeira classe, o principio da coeréncia é utilizado
como base para relacionar as duas formas de negacao e permitir uma expansao localizada
das conseqiiencias de programas contraditérios. Das semanticas apresentadas, apenas a
WFSXp esta de acordo com o principio da coeréncia. Assim, nas demais, ha uma total
independéncia entre um atomo A e sua negacao explicita —A.

Seguindo outra linha, foram definidas semanticas paraconsistentes baseadas em con-
juntos resposta [86, 87], porém nao atribuem significado para todo programa. Para re-
solver esse problema, Sakama definiu a semantica dos modelos semi-estdveis, que além
de nao obedecer ao principio da coeréncia, apresenta um tratamento inadequado para os
literais indefinidos.

Como demonstrado em [20, 21], para a maioria dos tipos de programas em légica esten-
didos, existem transformacoes polinomiais para programas normais em légica sob a WFS
que preservam o significado original. Com isso, pode-se comparar aspectos envolvendo
poder de expressao e complexidade a partir dos resultados relacionados aos programas
normais em logica. Além do mais, pode-se utilizar implementacgoes de sistemas em pro-

gramacao em logica normal para implementar essas semanticas paraconsistentes.
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No que concerne ao poder expressivo de cada semantica, pode-se estabelecer a seguinte

classe de equivaléncia por ordem crescente de expressividade:

e Programas Horn generalizados e programas em légica com negacao forte;
e Raciocinio liberal, crédulo, conservativo e cético;
e WFSXp, semantica bem fundada estendida de Sakama;

e Modelos estaveis paraconsistentes e modelos semi-estaveis paraconsistentes.

Das semanticas paraconsistentes apresentadas, apenas a WFSXp e os modelos semi-
estaveis estao definidos para todos os programas. Desse modo, por obedecer ao principio
da coeréncia, estar definida para todo programa e pelo fato de todas as outras seméanticas
baseadas em WF'S serem facilmente simuladas em WFSXp, a WFSXp é a candidata prefe-
rencial para ser a semantica paraconsistente utilizada em programas em logica estendidos

(nao disjuntivos) [20].



Capitulo 5

Programacao em Loégica Estendida

da Inconsisténcia Epistémica

Como ja citado, a introducao da negacao explicita em programas em logica con-
duz muito naturalmente a utilizacao de formas de raciocinio paraconsistente. Varias
semanticas foram propostas para tais programas (cf capitulo 4), sendo que WFSXp é
considerada uma das mais adequadas [21]. No entanto, por interpretar regras com li-
terais default no sentido de um default de Reiter [82], WFSXp apresenta algumas de-
ficiéncias. Para sobrepujar essas deficiéncias, é proposto interpretar essas regras como
defaults IDL-LEI [66, 67]. Nesse sentido, na se¢ao 5.1 é definido o conceito de programas
em logica estendidos da inconsisténcia epistémica. Em seguida, na secao 5.2, sao apresen-
tadas trés definicoes equivalentes de semantica bem fundada da inconsisténcia epistémica
(WFSXgrt).

Baseado nas ponderagoes de Marcelino Pequeno em [65], na se¢ao 5.3, é argumen-
tado que os problemas apresentados em WFSXp e na logica default de Reiter ocorrem
porque esses formalismos nao estao de acordo com o principio das excecoes primeiro?.
Assim, sao elencados alguns problemas classicos envolvendo raciocinio nao monotonico
e as solucgoes propostas em WFESXgp e em WFSXp; um paralelo é tracado sobre como
IDL-LEI e a logica default de Reiter lidam com esses problemas. Por estarem de acordo
com o principio das excegoes primeiro, IDL-LEI e WFSXg; apresentam solucoes mais
significativas. Em seguida, na secao 5.4, é demostrado que para qualquer programa em
l6gica da inconsisténcia epistémica P, WFSXg; é correta com relacao a interseccao de
todas as extensoes de uma teoria IDL-LFEI correspondente a P. Fechando o capitulo, na
secao 5.5, é demonstrada a natureza polinomial de WFSXg; para programas sem simbolos

funcionais.

!'Well-Founded Semantics for eXtended logic programs of Epistemic Inconsistency.
2Do inglés, exceptions-first principle.
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5.1 Sintaxe de um programa em légica estendido da
inconsisténcia epistémica

Seja £ uma linguagem cujo alfabeto A é definido como uma classe disjunta dos seguin-

tes elementos:
e constantes: c,cs...;
e variaveis: vy, vs...;
e simbolos predicados: p7, pJ'...;
e simbolos funcionais: f, f3"...;

e operadores: <, not,—,7;

W,

e virgula: “7;
e parénteses: “(” e “)”.

Além disso, é assumido que o conjunto de variaveis é infinito contavel ao passo que os
conjuntos de constantes, simbolos predicados e simbolos predicados sao finitos ou infinitos
contaveis. Termos e dtomos sobre A sao definidos como usualmente. Por sua vez, um
literal sobre A pode ser objetivo, plausivel ou default. Um literal objetivo é um dtomo A
ou sua negacao explicita —A?%; um literal plausivel é da forma L?, em que L é um literal
objetivo; finalmente, literais defaults sao da forma not a, em que « é um literal objetivo
ou plausivel.

Uma formula sobre A é um literal objetivo ou plausivel sobre A, uma clausula <
ai,...,q, ou uma cldusula do tipo a < aq,...,q,, em que a e «;, 1 < i < n, sao literais
objetivos ou plausiveis sobre A. Dado esse alfabeto, uma linguagem L é o conjunto de
todas as féormulas sobre A.

Por convencao, serao utilizadas letras gregas minusculas para denotar indistintamente
literais objetivos ou plausiveis em £ enquanto letras romanas irao denotar literais sem
“?7”. Em algumas situagoes, nao sera utilizada essa convencao. Nesses casos, eventu-
ais ambigiiidades serao dirimidas pelo contexto. Um programa em légica estendido da

inconsisténcia epistémica é entao definido da seguinte maneira:

Definicao 5.1 Um programa em logica estendido da inconsisténcia epistémica definido

sobre uma linguagem L é um conjunto finito de regras fechadas universalmente da forma

3Ressaltando que =—A = A.
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@ B, Bm,not vy, ..., not vy, (m,n >0),

em que o, cada 3, 1 <1 <m, e caday;, 1 < j <n, sao literais objetivos ou plausiveis. O
literal o representa a cabega da regra enquanto que os demais literais constituem o corpo

da regra. Se m e n = 0, entao o simbolo “—7 é omitido e essa regra é chamada de fato.

Quando isto nao causar ambigiiidades, um programa em légica estendido da incon-
sisténcia epistémica sera referido por programa em légica da inconsisténcia epistémica ou
ainda simplesmente por programa.

Como estabelecido usualmente, as constantes, simbolos funcionais e simbolos predi-
cados do alfabeto para um programa P sao restritos aqueles que explicitamente ocorrem
em P. Além disso, um termo ou um literal sdo chamados de bdsicos se eles nao contém
variaveis. O universo de Herbrand é formado por todos os termos bésicos que podem ser
obtidos do alfabeto de P. O conjunto de todos os literais objetivos e plausiveis basicos
que podem ser obtidos do alfabeto de P constitui a base de Herbrand de P, denotada por
Bp. A versdo bdsica de um programa P é o conjunto (possivelmente infinito) de todas as
regras basicas obtidas de P substituindo cada uma das variaveis de P por elementos do seu
universo de Herbrand. Por comodidade, em muitas circunstancias, os literais presentes
em tais programas serao denotados simplesmente por simbolos predicados.

Um programa em ldégica da inconsisténcia epistémica P precisa estar em consonancia
com certos principios de IDL-LFEI; caso nao esteja, é necessario que P passe pelas trans-

formacoes 17 e T, abaixo. O programa resultante é denotado por Pg;y.

e 1) - Transformagao de um default genérico em um default IDL: qual-
quer default IDL-LEI é do tipo normal ou seminormal com a conclusao sufixada
por um “?”. Por analogia, num programa em logica da inconsisténcia epistémica,
qualquer regra da forma L < fi,...,0B,,not vi,...,not v, ou da forma L? ¢«
Biy..oy Bm,not i, ...,not v, que tenha pelo menos um literal default em seu corpo
(n > 0) é substituida por L? « By, ..., By, not v1,...,not v, not —L;

(a—pB)

e 1, - Adequagao de um programa a regra de inferéncia de LEI CEYAE Para
toda regra a < 1, ..., Bm,not vy, ...,not v,, com m,n > 0, se m = 1, é adicionada
a regra a? < (17, not vy,...,not vy,. Caso contrario, a? < B1,..., Bm,not vi,...,

not v, é adicionado. Em particular, se L é um fato de P, entao L? é incluido no

programa resultante Pgy.

Por essa regra de inferéncia de LEI, para cada regra a <— 1,..., Bm,not 71, ...,not v,
em P, a? < (B1,...,0Bm)?,not v1,...,not v, deveria ser adicionado a Pg;. Entretanto,
tal regra nao estd definida na linguagem de um programa em légica da inconsisténcia

epistémica, pois o operador “?” somente é aplicado em literais objetivos. Além disso,
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1?7 = (a1,...,q,)7 ndo é um teorema de LEI Por tais motivos, apenas a
versao restrita desse axioma de LEI, que é apresentada na transformacao 15, é aplicavel

num programa em légica da inconsisténcia epistémica.

Exemplo 5.2 Seja P o seguinte programa:
a4 c,not b
b? < d
—d e, f
c? < not a

Aplicando as transformagoes definidas acima, obtém-se que

a? < c,not b, not —a a? < c?,not b,not —a
b? + d b? + d?

Pgr =
-d e, f —d? e, ~f

c? < not a,not —c

Eventualmente, de um literal plausivel L? em P, obtém-se L?? em Pg;. Entretanto,
L?? = L? é um teorema de LEI. Assim, como pode ser verificado no exemplo 5.2, em
situagoes como essa, L77 é substituido por L?.

Essas transformacoes podem ser compreendidas como uma forma de impor restricoes
sintaticas para ajustar um programa aos principios de IDL-LET acima mencionados. Para
isso, parte-se da idéia que num programa em légica da inconsisténcia epistémica, o cons-
trutor do programa ao escrever uma regra da forma A < not B, por exemplo, deve ter em
mente uma regra da forma A? <+ not B,not =A. Entao, apesar de serem sintaticamente
distintos, os programas P e Pg; possuem o mesmo significado. Na andlise semantica que
segue a partir da préoxima sec¢ao, é assumido que um programa P ja esteja no formato de

Prr. Por simplicidade, tais programas serao denotados apenas por P.

5.2 WFEFSXg— Uma semantica bem fundada esten-

dida da inconsisténcia epistémica

Esta secao inicia com a defini¢do de interpretacao e modelo para programas em légica
da inconsisténcia epistémica. Em seguida, é definido WFSXg;( Well-Founded Semantics
for eXtended logic programs of Epistemic Inconsistency). Trata-se de uma semantica tri-
valorada para programas em légica da inconsisténcia epistémica, que atribui um tnico
significado para cada programa. Como em WFSXp, o principio da coeréncia também é
valido para todas as conseqiiéncias de um programa, inclusive aquelas que sao contra-

ditérias ou obtidas a partir de contradicao.
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Para tanto, sao exibidas trés definicoes equivalentes para WFESXpg;, que seguem de
defini¢oes similares para WFSXp apresentadas por Damésio em [20]. Na subsecao 5.2.2,
WFSXgr é caracterizado com base numa divisao nao deterministica de programas; uma
outra defini¢ao, baseada no operador de Przmusinski [80], é exibida na subse¢ao 5.2.3; na
subse¢ao 5.2.4, WFSXp; é apresentado em termos de pontos fixos alternantes [92].

Vale ressaltar que, na seqiiéncia abaixo, todos esses resultados sao definidos para
programas basicos. Por sua vez, esses programas podem ter uma quantidade de regras
infinita, mas denumeravel. Esse tipo de abordagem é comum no estudo de semanticas

para programas em logica [76] e nao ocasiona perda de generalidade.

5.2.1 Interpretacgoes e modelos

Uma interpretacao para um programa em légica da inconsisténcia epistémica pode ser

definida da seguinte maneira:

Defini¢ao 5.3 (Interpretagao) Uma interpretacao I de uma linguagem L para um pro-

grama em logica da inconsisténcia epistémica € qualquer conjunto
T Unot F
tal que T e F sao subconjuntos da base de Herbrand Bp e satisfazem as sequintes condicoes:
e Se LeT, entao L? € T (Teorema de LEI)
e Se L7 € F, entao L € F (Teorema de LEI)
Se-LeT, entio L€ FelL?€eF
o (Principio da Coeréncia)

Se-L? €T, entio L € F

Dessa definicao pode-se intuitivamente afirmar que

Um literal o é verdadeiro em [sss a € [;

Um literal L é falso (por default) em Isss not L € I;

Um literal L? é falso (por default) em Isss not L € I e not L? € I*;

Um literal o é indefinido em I nos demais casos, ou seja, quando simultaneamente
a¢lenotad¢l.

Por seu turno, a formulacao acima para o principio da coeréncia é resultado do novo
conceito de contradi¢do com relagao ao operador = (contradi¢ao explicita) que segue da

definicao de interpretacao contraditéria para teorias IDL-LEIL

“De not L? € I, tem-se que not L € I, logo é suficiente considerar o caso em que not L? € I.
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Defini¢ao 5.4 (Interpretacoes contraditdrias) Uma interpretagao I para um progra-
ma em logica da inconsisténcia epistémica P € contraditoria sss pelo menos um dos se-

guintes itens ocorrerem:

e Contradicao forte: {A,—-A} CI;

e Contradigao fraca: {A,—-A?} C I ou {A7-A} C I,
em que A é um dtomo qualquer da linguagem de P.

Pelo principio da coeréncia, se um literal —a é verdadeiro, os literais que entram em
contradicao explicita com —« devem ser falsos por default. Sabendo que na programacao
em légica estendida nao existe o conceito de contradicao fraca, o principio da coeréncia
pode ser formulado como =L = not L.

Na programacao em logica da inconsisténcia epistémica, entretanto, existe tanto a
contradicao forte quanto a contradicao fraca. Com isso, o principio da coeréncia deve ser

formulado como segue, em que L é um literal objetivo:

e Os literais que entram em contradicao explicita com =L sao L e L?. Portanto, se
=L é verdadeiro, entao L e L? sao falsos por default. No entanto, como se L7 é
falso por default, L é também falso por default, basta considerar o caso em que L7
é falso por default. Assim, se =L € T, entao L? € F;

e O tnico literal que entra em contradicao explicita com —L? é L. Com isso, se =L7?

é verdadeiro, entao L é falso por default, ou seja, se =L? € T, entdo L € F®.

Além da contradicao explicita, uma outra classe de contradicao pode ser encontrada

quando um literal é simultaneamente verdadeiro e falso por default:

Defini¢ao 5.5 (Interpretagoes contraditdrias por default) Uma interpretagao I pa-
ra um programa em logica da inconsisténcia epistémica P é contraditoria por default sss

pelo menos um dos sequintes itens ocorrerem:
o {Anot A} C I
o {A? not A? C I} ou {A,not A? C I}.

Em contraste, uma interpretacao I é consistente por default sss I nao é contraditoria por
default.

Conseqiientemente, para interpretacoes consistentes por default, as seguintes relagoes

envolvendo o operador not sao validas:

SNaturalmente, se L € T, entdo —-L? € F ese L? € T, entdo ~L € F.
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e Senot LeI,entao L ¢ I;

e Senot L7 € I,entao L ¢ I e L?7 ¢ I. Como L = L7, sabe-se que L? ¢ I = L ¢ I.
Portanto é suficiente considerar o caso em que L? ¢ I. Desse modo, se not L? € I,
entdo L? ¢ 1.

Sob a luz dessas consideracoes, é possivel simular o comportamento de um default
IDL-LEI Assim, seja aBi?,C’ um default IDL-LEI. Sua representacao num programa,

em légica da inconsisténcia epistémica é dada pela regra
B? < a,not =B, not ~C'?.

De um modo similar ao que ocorre com um default IDL-LEI, ~B? € I° nao bloqueia a
aplicacao dessa regra; para tanto, é necessario que =B € I. No entanto, =C'? ¢é o suficiente
para bloquear a sua aplicagao.

Pela definicao de interpretacao aqui apresentada, um literal a e seu complemento
explicito —« sao independentes, exceto pela relacao impetrada pelo principio da coeréncia.
Isso permite a existéncia de interpretacoes contraditérias. A presenca de pares de literais
contraditérios por default é também tolerada. Além do mais, nao é exigido que numa
interpretagao I para um programa P, se L ¢ I, entdao not L € I ou que se L? ¢ I, entao
not L? € I para um literal objetivo L € Bp. Como conseqiiéncia, o principio do terceiro
excluido e o principio que da contradicao, tudo se conclui nao sao obedecidos.

Como em [76], serd apresentada uma defini¢gao equivalente de interpretagdo com base
na relacdo [ : Bp — V definida abaixo para um programa em ldgica da inconsisténcia

epistémica P, em que Bp é a base de Herbrand para Pe V = {0, %, 1}7.

Definicao 5.6 Qualquer interpretacao I = T Unot F pode ser equivalentemente definida

como uma relacao I : Bp — V' tal que para todo o € Bp,

Ia)=1 sssa €l
I(a) =0 sss not a € I
1
Ia) = = nos demais casos

Feitas essas observacgoes, uma definicao de valoracao verdade para uma férmula é,
entao, apresentada como segue:

Definicao 5.7 (Valoragao verdade) Se I é uma interpretacdo, a valorag¢io verdade I

1
U 29
as formulas da linguagem. Para todo elemento de C, I é definida como segue:

correspondente a I € a relacdo I:C— V, em queV =1{0,5,1} e C € o conjunto de todas

SEm que I é uma interpretacdo consistente por default.

"Como de praxe, 0, %, 1 denotam respectivamente os valores légicos falso, indefinido e verdadeiro.
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1. Se a é um literal objetivo ou plausivel, entio I(a) = I(a);
2. Para um literal default not o, I(not o) =1 — I(a);

3. Se R € uma formula do tipo < ay,...,am,not By,...,not B,, entdao

A

I(R) = min(f(al), .. .,f(am),f(not B1),-- .,f(not Bn));

4. Se L é um literal objetivo e S € uma conjuncao de literais, entao

P 5) = 1, sel(S)<I(L)oulI(=L?)=1¢el(S)#1

0, nos demais casos

5. Se L? € um literal plausivel e S é uma conjuncao de literais, entdo

[ [ ? i —/ = T
(L g) = e S sITY oul(=D) =1el(S)#1
0, mnos demais casos

6. I(0)=0

A condicdo I(-a) = 1 e I(S) # 1 segue da definicio de WFSX [68, 6] e da nova
interpretacao para o operador not e é um reflexo do principio da coeréncia. Disso resulta
que a negacao explicita — sobrecarrega com falso o valor verdade indefinido das conclusoes
de regras com corpo indefinido. Observe ainda que se uma interpretacao I nao é contra-
ditéria nem contraditoria por default, a relacao de interpretacao e de valoracao verdade

sao funcoes, ou seja, um unico valor verdade é atribuido a cada elemento de Bp.

Definigao 5.8 (Modelo) Uma interpretagio I é um modelo para um programa em légica

da inconsisténcia epistémica P sss para toda instancia bdsica o <+ S de toda regra de P,

~

Ia+S)=1.

Exemplo 5.9 Seja P o programa abaixo:
a?
b? < not b, not —b
—a b
—a? < b?

Como exemplos de modelos para P, tem-se
M, ={a?} Unot {-a}

M, = {a?,-b?} Unot {—a,b}

M3 = {a?,-a?,b7} Unot {a,—a,b, b}
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Observe que M; nao corresponde a um modelo no sentido cléssico, pois o corpo da
regra —a < b é indefinido enquanto a cabeca possui valor falso. Entretanto, como a? é
verdadeiro em M, na definicao 5.7 de valoracao verdade, a condicao f(ﬂL?) =1le f(S) +
1 permite que —a seja falso independentemente do valor indefinido de b em um modelo

para P.

5.2.2 WFSXgr como uma divisao nao deterministica de progra-

mas

O significado pretendido para um programa em légica definido P é representado pelo
menor modelo bivalorado de P e pode ser adequadamente calculado pelo menor ponto
fixo do operador conseqiiéncia imediata Tp de Van Emden e Kowalski [91].

Em [76], é feita uma generalizagao do operador Tp para programas nao negativos. Um
programa nao negativo P é aquele constituido somente por regras cujos literais em seus
corpos sao atomos ou a proposicao u. Por sua vez, u pode ser considerada como um
atomo tal que para qualquer interpretacao I, u ¢ I e not u ¢ I. Em outras palavras, u
possui valor verdade indefinido para qualquer interpretacao I para P.

Ainda em [76], é provado que todo programa nao negativo possui um menor modelo
trivalorado Mp sob a ordem de verdade padrao. Também é definido um novo operador
de conseqiiencia imediata, designado por ¥}, que é monotonico sob essa mesma ordem
para programas nao negativos consistentes por default®. Assim, para tais programas, ¥}
sempre possui um menor ponto fixo sob a ordem de verdade padrao, que é demonstrado
ser igual a Mp [76].

Devido a presenca do operador “?” em programas em légica da inconsisténcia episte-
mica, é definido um operador conseqiiéncia imediata similar a U},. Esse novo operador,
designado por ¢, é aplicavel somente a programas nao negativos plausiveis. Ambos esses

conceitos sao exibidos abaixo:

Defini¢ao 5.10 (Programa nao negativo plausivel) Um programa ndo negativo plau-

stwel P € um conjunto finito de cldusulas fechadas universalmente da forma

Q< 517 "'7571,7

comn > 0, a € um literal objetivo ou plausivel e [y, ..., B, sao literais objetivos, literais
plausiveis ou a proposicao u, em que u possui valor verdade indefinido para qualquer

interpretacao para P.

8Para um programa nao negativo P, uma interpretacdo I para P é consistente por default sss A e
not A ndo simultaneamente pertencem a [ para qualquer A € Bp.
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Para programas nao negativos plausiveis, é definido um tipo especial de interpretacao
e modelo que segue respectivamente das definicoes de interpretacao e modelo para pro-
gramas em légica da inconsisténcia epistémica, exceto que nao ¢ exigido que estejam de
acordo com o principio da coeréncia. Em contrapartida, é imposto que sejam consisten-
tes por default. Para desanuviar qualquer confusao, tais interpretacoes e modelos serao
referidas respectivamente como p-interpretacoes’ e p-modelos'®.

As definicoes de p-interpretacao contraditoria permanece inalterada. Quanto a de-
finicao de valoracao verdade para p-interpretacoes, ela é idéntica a definicao 5.7, exceto
que no item 4, é retirada a condigao f(—u) =1le f(S) # 1, que estd relacionada ao
principio da coeréncia. Além disso, por ser consistente por default, a relacao de valoracao
verdade para p-interpretacoes é uma funcao.

Uma p-interpretagao I é, portanto, um p-modelo de um programa nao negativo plau-
sivel sss para toda instancia a < S de P, (o +— S) = 1 segundo essa nova definicio de
valoracao verdade. Baseado nisso, serd provado que todo programa nao negativo plausivel
possui um menor p-modelo trivalorado sob a ordem de verdade padrao. Antes, porém, é

demonstrado o seguinte lema:

Lema 5.11 Seja Zp o conjunto de p-interpretacoes para um programa nao negativo plau-
sivel P e M C Ip tal que M = {M; : M; é um p-modelo para P} € o conjunto de todos
0s p-modelos para P com M; =< T;,F; > e S = {i : M; € M}. Entao o maior limite
inferior M =< ;g T3, U;eg Fi > de M é um p-modelo para P, logo M € M.

(Prova)

Seja M : C — V a relacao de valoracao verdade correspondente a M, em que C é

1

,5»1}. Suponha, por absurdo,

o conjunto de todas as férmulas da linguagem e V' = {0

que M = ((;cs T3, U,cq Fi) nao seja um p-modelo para P. Entao existe pelo menos
uma cldusula o < ay,...,, em P tal que M(a < aq,...,a,) = 0. Assim, M(a) <
M(al, ..., ). H&, portanto, trés possibilidades de valoracao:

M(a)=0e M((ay,...,a,)) =1

M(a) =L e M((ar,...,a,)) =1

M(a) =0e M((ar,...,0n)) =1

Se M((av1,...,a,)) = 1, entdo Ya,; com 1 < j < n, M(a;) = 1. Com isso, baseado
na defini¢ao 5.6, {ay,...,a,} € (V,cgTi. Desse modo, {ay,...,a,} C T;, Vi € S ou
alternativamente obtém-se que Vi]\7[i((a1, .o, p)) =1, em que M; é a funcao de valoracio

verdade associada a M;.

9De pseudo-interpretacoes.
0De pseudo-modelos.
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2
Portanto existe M, € M tal que a € F}, ou seja

zeS

Por essa hipétese, M(a) = 0 ou M(a) = 1. Se M(a) = 0, entdo a € |
, My(a) = 0. Como, por h1p0tese

My ((aq,. .., an)) = 1, tem-se que My((a < o, ..., a,)) = 0. Isso é um absurdo, pois M,
¢ um p-modelo.

Por outro lado, se M(a) = %,

existe My € M tal que « ¢ T}, e a ¢ F}, ou seja, ]\/:fk(a) = % Com isso, tem-se que

Mi(a < oy, ..., a,) = 0. Novamente, esti-se diante de um absurdo.

A dltima possibilidade é que M((a,...,ay)) = 1e M(a) = 0. Assim, existe 1 <
j < n tal que M(Oéj) = 1 e para qualquer 1 < k < n, M(Ozk) # 0. Desse modo, existe

2
1 <j < ntalquea; ¢(),.s7i e para qualquer 1 < k < n, ap ¢ (J,cq Fi- Portanto

existe M; € M tal que a; ¢ T; com 1 < j < n e para todo p-modelo M; € M, oy ¢ F;

para qualquer 1 < k£ < n. Com isso, para qualquer M; € M, Mi((al,...,an)) =1 se

{ag,...,a,} CT;e Mi((al,...,an)) = % caso contrario, ou seja, se existe 1 < j < n

tal que a; ¢ T;. Por hipétese, M(a) = 0. Assim, tem-se que a € |J,.4 Fi, portanto
existe M, € M tal que a € Fp,, ou seja, M,,(a) = 0. Como My ((o,...,0,)) =1 ou

entdo o & (e Ti e o ¢ U,cq Fi- Isso quer dizer que

M, ((ay, ... 0n)) = 5 M,,((a < a,...,,)) =0 e um absurdo é encontrado.
Com isso, estd provado que M é um p-modelo e conseqiientemente M € M. O

Teorema 5.12 (Existéncia de um menor p-modelo) Todo programa néao negativo
plausivel P possui um menor p-modelo sob a ordem de verdade padrdao. Além disso, esse

menor p-modelo para P € igual ao conjunto M definido acima.

(Prova)

Inicialmente sera provado que M é o menor p-modelo sob a ordem de verdade padrao.
Assim, seja M = {M; : M; é um p-modelo para P} com M; =< T;,F; > e S = {i :
M; € M}. Por absurdo, suponha que o maior limite inferior M = (.5 T3, U;cq Fi)
de M nao seja o menor p-modelo para P sob a ordem de verdade padrao. Entao, existe
um p-modelo M’ = (1", F') diferente de M tal que M’ <p M, ou seja, T" C (.4 T;
e Ujes Fi € F'. Contudo, se T" C (,.¢ T, resulta que T" = [

p-modelo; similarmente, se | J,.¢ F; C F', obtém-se que | J

ses Ti, pois M' é um

ses Fi = F'. Isso é um absurdo,
pois é assumido que M ¢é diferente de M'. Portanto M é o (tinico) menor p-modelo sob
a ordem de verdade padrao.

Ademais, como é garantido que M é nao vazio ja que pelo menos o p-modelo (Bp, {})
deve estar presente, um menor p-modelo trivalorado M sempre existe para qualquer

programa nao negativo plausivel. O

Para determinar os p-modelos para um programa nao negativo plausivel P, inicial-
mente, é apresentado o operador ¥%. Em sua definigao, buscou-se assegurar a leitura
natural de como se conclui literais das clausulas de P.
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Definigao 5.13 (O operador V%) Sejam P um programa ndo negativo plausivel e I =
T Unot F, uma p-interpretacio para P com « e todos os «;s sendo dtomos bdsicos ou

dtomos plausiveis'! bdsico. WE(I) € o conjunto definido como seque:
o o € U%(I) sss existe uma regra o <y, - . ., o, em P tal que o; € I para todo i < n.

e not a € V4(I) sss para toda regra a < ay,...,a, em P, eriste um i < n tal que

not «; € I (vacuosamente verdadeiro se nao hd regra para o em P).

Exemplo 5.14 Sejam P o programa nao negativo plausivel abaixo e I = {a,a?, =¢?}U
not {—a, —a?, —b, ~c}.

(b« a

b? «+ a?

—c? — b?

(d? < u

Pela defini¢ao 5.13, %(I) = {b,b?}Unot{a, —a, a?, ~a?,—b, —b?, ¢, —c, c?, =c?, d, ~d, ~d?}.

No préximo teorema, os p-modelos para um programa nao negativo plausivel sao

caracterizados através do operador W% (I):

Teorema 5.15 (Caracterizagio de V< (I)) Uma p-interpretacio I é um modelo para

um programa nao negativo plausivel P sss WE(I) <y 1.

(Prova)

Sejam I = Ty Unot Fr e 4(I) = Ty Unot Fy. A prova desse teorema serd feita
demonstrando que W%(I) A7 I sss I nao é um modelo para P. Por definigao, W (1) A I
sss Ty € T ou Fr € Fy.

Suponha que Ty ¢ T7. Entdo, tem-se que Ty & Ty sss existe a € Ty e a ¢ T sss
existe uma regra « <— i, ...,q, tal que paratodo 1 <i<mn, o; € [ e a« ¢ I sss I nao é
um p-modelo.

Por outro lado, suponha que F; € Fy. Entao, tem-se que F; € Fy sss existe o € F}
e o ¢ Fy sss a € Fy e existe uma regra o < «ay,...,q, tal que para todo 1 < i < n,
not oa; ¢ Touo; éusssnot € Tel({ay,...,0n}) > 2 sss a ¢ I, ja que I é consistente
por default, e I({ov,...,an}) > 5 ss8 Ia) =0e I({oq,...,an}) > 5 sss I nao ¢ um
p-modelo.

Disso resulta que I é um p-modelo para P sss W% (1) <7 I. O

N Um dtomo plausivel é do tipo A?, em que A é um dtomo.
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Teorema 5.16 (Monotonicidade de ¥$ sob a ordem de verdade padrao) Sejam
P um programa nao negativo plausivel e Iy e Iy duas p-interpretacoes para P. Se I <r I,
entio WE(I;) <r WE(1y).

(Prova)

Sejam I; =Ty Unot F} e I, = T, Unot F5. Como, por hipbtese, Iy <7 Iy, tem-se que
TN CTye F, C Fy.

Suponha que o € U%(I), em que o é um literal objetivo ou plausivel. Pela defini¢ao
5.13, existe uma regra a < ai,...,a, em P tal que o; € T7 para todo ¢ < n. Como
T, C Ty, tem-se que a; € Ty para todo 7 < n. Desse modo, o € UE(L).

Agora, suponha que not o € V%(Iy). Pela definicio 5.13, para toda regra a <
ai, ..., em P existe ¢ < n, tal que not o; € Fy. Como Fy C Fi, existe ¢ < n, tal que

not a; € Fy. Conseqiientemente, not o € W% (). O

Teorema 5.17 (¢ é finitario sob a ordem de verdade padrao) Seja P um progra-

ma nao negativo plausivel. Para todo conjunto direto Y sob a ordem de verdade padrao,

yey yey

\I]g (l_lT y) jT |_|T \I]%(y)
(Prova)

Seja a um literal objetivo ou plausivel. Se o € ¥% <|_|T y), entao hd uma regra
yey
a 4 ai,...,0, em P tal que para todo i < m, a; € ||, y. Como Y é um conjunto
yey
direto sob a ordem de verdade padrao, hd um ¢y’ € Y tal que para todo i < m, a; € /.

Conseqiientemente, o € | |, ¥%(y).
yeyYy
Com relacao a um literal default not «, deve-se provar que

yey yey

not a € ||, \Ifﬁi(y)énotaE\If%(uT y)

Suponha que not o € ||, ¥%(y) e por absurdo, not o ¢ V% (|_|T y) Se not o ¢

yey YyeY
v (|_|T y), entao existe uma regra a < aq,...,q,;, em P tal que para todo : < m,
yey
not a; ¢ ||, y. Como Y é um conjunto direto, existe ¢y’ € Y tal que para todo i < m,

yey

not o; ¢ y'. Com isso, obtém-se que not a ¢ V%(y'). Portanto, not a ¢ ||, ¥%(y),
yeyYy
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que é um absurdo, pois por hipdtese, not o € ||, ¥%(y). Conseqiientemente, not o €
yey

W%(LIT y) O
yey

Teorema 5.18 (Menor p-modelo trivalorado) O menor p-modelo trivalorado sob a
ordem de verdade padrao de um programa ndao negativo plausivel unicamente existe e €
definido por least(P) = \IJ?TW, em que

vl = ot Bp
- o
W = ()
fw 2
Wi = |, v

n<w

(Prova)

Esse resultado segue diretamente dos teoremas 5.12 e 5.15 e da prova que o operador

U¢ ¢ monotonico (teorema 5.16) e finitério (teorema 5.17). O

Exemplo 5.19 Seja P o seguinte programa nao negativo:

b < —d? b? < —d?
P=<{c<a?b c? < a?,b
a? +—u —d?

O menor p-modelo trivalorado para P pode entao ser calculado:

\I';m = not {a,—a,a?,—a?,b,—b, b7, —b?, ¢, —e, c?, et d, —d, d?, ~d?}

Uit = {=d?} Unot {a,—a,—a?,b,—b,b?,=b?, ¢, =c, c?, =c?, d, ~d, d?}

\IJ?TZ = {b,b?,—=d?} Unot {a,—a,—a?,—b,—b?, c,—c,c?,—c?, d,—d,d?}

W — {b. b7, ~d?} U not {a, —~a, ~a?, b, =b?, —¢, ~c?, d, ~d, d?}

w T4 _ 13

v = g

Assim, least(P) = \Illefm = {b,0?,—d?} U not {a,—a,—-a?,—b,—b?,—=c,—c?,d,~d,d?},
ou seja, os literais b, b? e —d? sao verdadeiros; a?, ¢ e ¢? sao indefinidos e os restantes sao
falsos em least(P).

Dos teoremas referentes a pontos fixos, sabe-se que Ifp(T) = glb(z : T(z) < z)'?,

em que T é um reticulado completo e < é uma relacao de ordem parcial qualquer.
Conseqiientemente, least(P) = glb{I : W%(I) <7 I}. Do teorema 5.15, obtém-se que

12Confira proposicio 2.80 no capitulo 2.
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least(P) = glb{M' : M' é um p-modelo para P}, que corresponde a definicdo apresen-
tada no lema 5.11 e no teorema 5.12.

Como ¥ somente é aplicivel aos programas nao negativos plausiveis e ndo estd de
acordo com o principio da coeréncia, ele nao pode ser diretamente usado para calcular o
menor modelo de um programa em logica da inconsisténcia epistémica P. Para tanto, é
necessario que P seja convertido num programa nao negativo plausivel e algum mecanismo
seja introduzido para impor o principio da coeréncia.

Para efetuar essa conversao, deve-se avaliar todos os literais default de um pro-
grama em logica da inconsisténcia epistémica P segundo uma determinada interpretacao.
Quando isso ocorre, diz-se que o programa resultante sofreu uma divisao por uma inter-
pretacao. Esse conceito foi inicialmente apresentado por Gelfond e Lifschitz na definicao
de semantica dos modelos estéveis [28] e na definicdo do operador de Gelfond-Lifschitz
estendido I'* [76]. Uma versao para programas estendidos é mostrada em [68], sendo ge-
neralizada em [2, 6] para admitir contradigoes. Em programas em légica da inconsisténcia
epistémica, serd feita uma generalizacao dessa tultima versao para também admitir lite-
rais com “?”. Como serd exemplificado posteriormente, antes de fazer essa divisao, é
exigido por causa do principio da coeréncia que os programas em légica da inconsisténcia

epistémica estejam na forma canodnica:

Definicao 5.20 (Forma canénica) [68, 2, 6] Seja P um programa em légica da incon-
sisténcia epistémica. A sua versdo na forma canonica é obtida de P acrescentando em
cada regra R de P um literal default not —~L? para todo literal objetivo L e um literal

default not —~L para todo literal plausivel L? que ocorram no corpo de R.

Sem perda de generalidade, um programa em légica da inconsisténcia epistémica P
pode ser transladado para a sua versao na forma canonica P¢. Como pode ser conferido
no teorema 5.57, P e P° possuem os mesmos modelos bem fundados da inconsisténcia
epistémica. Intuitivamente, isso pode ser explicado como segue, assumindo que as va-

loracoes dos literais estao referenciadas a uma interpretacao I para P em cada item abaixo:

e Se um literal L (resp. L?7) é verdadeiro, entao, por coeréncia, not =L? (resp. not =L)
também é verdadeiro. Assim, o valor verdade da versao canonica dessa regra nao é

alterado;

e Se L (resp. L?) é falso, entao o corpo serd falso e o seu valor verdade nao serd

alterado com a inclusao de not =L? (resp. not —L);
e Se L é indefinido, as situacoes abaixo podem ocorrer:

— Se =L? é falso ou indefinido, o valor verdade do corpo nao sera alterado na

versao canonica, pois not =L? é respectivamente verdadeiro ou indefinido;
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— Se =L? é verdadeiro, entao, por coeréncia, obtém-se que not L é verdadeiro.
Assim, o valor verdade de L é sobrecarregado passando a ser falso. Desse modo,
a regra em P passa a ser falsa. Por outro lado, como —L? é verdadeiro, not = L?

é falso. Com isso, a regra correspondente em P¢ também é falsa.

e Se L? é indefinido, um raciocinio similar pode ser feito.
A divisao de um programa por uma interpretacao é entao definida:

Definicao 5.21 (A divisao PT) Sejam P¢ um programa em ldégica da inconsisténcia e-

. N . A . . ~ c Pc .
pistemica na forma canonica e I uma interpretagao para P¢. Um programa —~ € o pro-

grama obtido de P¢ executando ndao deterministicamente as sequintes operagoes até nao

mais serem aplicdveis:
e Remova todas as regras contendo um literal default not « tal que o € I;
e Remova das regras os literais default not « tal que not o € 1.

Em sequida, todos os literais default restantes sao trocados pela proposi¢dao .

A divisao de P° por I torna-se nao deterministica quando uma contradicao por de-
fault ocorre em I permitindo que as duas regras da definicao 5.21 sejam simultaneamente
aplicaveis.

Exemplo 5.22 Seja P o programa em légica na forma canonica

P { d + c,not —c? b? <+ not d,not —b c —c? }
N ?

d? < c?,not —c a? < not a?,not —a c’

Suponha que I = {¢, c¢?,—c?, d,d?}U not{a,—a,—a?,b,—b,—=b?, c,—c,c?, d, ~d, ~d?}.

O programa P pode ser dividido por I de quatro maneiras:

.
d? « ¢? c d? «—¢c¢? ¢ )
P = a? +—u c? P,=< a7+ u c? >
—c? L b? —|C?J
p (d+ ¢ c )
—c c
d? < ¢? c?
P;=<¢ d? <« ¢? c? P, = \
a? +—u —c?
a? +—u —c? 0
[ b )
P

Como toda divisao 7 é um programa nao negativo plausivel, um menor modelo tri-

valorado least(?) pode ser determinado. Entretanto, uma pequena alteracao é feita na
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defini¢ao 5.18 do operador least para lidar com as divisdes £. Em vez de fazer ¥*10 = Be,

serd utilizado W1 = Bp. Como pode ser facilmente verificado, em cada ¥%'"" = T;Unot F,

com 0 < ¢ < w, por essa nova defini¢ao, os literais pertencentes a T; seréol os mesmos da

definicao original. A diferenca é que cada F; sera acrescido dos literais que pertencem a
P

Bp e nao pertencem a Bp. Portanto, o valor logico dos literais que ocorrem em F nao
I

sera alterado.

Exemplo 5.23 Sejam P;, P,, P; e P, os programas nao negativos plausiveis do exemplo
5.22. Os seus respectivos menores p-modelos podem ser calculados utilizando o teorema

5.18 e as consideragoes acima:

least(Py) = {c, c?,—c?,d?} Unot{a, ~a,—a?,b,—b, b7, —b?, —e¢,d, —d, —d?}
least(Py) = {b?, ¢, c?,—c?,d?} Unot{a, —a,—a?, b, —b, —b?, —¢,d, —d, —d?}
least(Ps) = {c,c?,—c?,d,d?} Unot{a,-a,—a?,b,—b, b7, =b?, —c, ~d, —d?}
least(Py) = {b?,¢,c?,~c?,d,d?} Unot{a, —a, ~a?, b, —b, =b?, ¢, —d, ~d?}

Feito isso, ainda resta impor o principio da coeréncia aos menores p-modelos. Com
esse objetivo, é feita uma generalizagio do operador C'oh” [68, 2, 6] para um programa

em ldégica da inconsisténcia epistémica.

Definigao 5.24 (O operador Coh®) Seja I' = T' U not F' um conjunto de literais.
Coh® ¢ definido como a interpretacio T Unot F tal que

T=T¢e¢F=FU{-L?|LeT}U{~L|L? €T}

Exemplo 5.25 Sejam least(P;), least(Ps), least(Ps) e least(P;) os menores p-modelos

apresentados no exemplo 5.23. Ao aplicar o operador C'oh®, obtém-se

Coh(least(Py)) = {ec,c?,—c?,d?} U

not{a, -a, —a?,b,—b,b?, =7, ¢, ¢, ~c?, d, ~d, ~d?}
Coh®(least(Py)) = {b?,c,c?,—c?,d?} U

not{a, —a,—a?,b, b, —b?, ¢, =¢, ~c?, ~d, ~d?}
Coh“(least(Ps)) = {ec,c?,—c?,d,d?} U

not{a, —a,—a?, b, —b,b?, =b?, ¢, e, —c?, —d, —d?}
Coh®(least(P,)) = {b?,c,c?,~c?,d,d?} U

not{a, -a, —a?,b, b, —b?, ¢, =e, ~c?, ~d, ~d?}

Na seqiiéncia, os resultados envolvendo o operador Coh® aplicado aos menores p-

modelos das divisdes do programa siao agrupados pelo operador ®*, que é uma adaptacao
de @7 [68, 2, 20].
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Definigao 5.26 (O operador ®%) Sejam P um programa em légica da inconsisténcia

epistémica na forma canonica, I uma interpretacao, K um conjunto tal que k € K sss ?

€ uma divisao do programa P por I. Entao
P4 (T) = UpexCohf (least(Py)).

Exemplo 5.27 Sejam P e [ respectivamente o programa canonico e a interpretacao apre-
sentados no exemplo 5.22. Dos resultados obtidos no exemplo 5.25, ®% pode ser determi-

nado da seguinte maneira:

@g([) = Cohei(least(Pl))U Cohei(least(PQ))UCohei(least(Pg))U C’ohei(least(P4))
d%(I) = {b?,¢,c?,=c?,d,d?} U

not{a, -a, —a?,b,—b, b?, =7, ¢, ¢, ~c?, d, ~d, ~d?}

Assim como em [20], ndo é necessério considerar todos os programas Pk s obtidos das
divisdes de programa por uma interpretaciao para definir o operador ®*, mas apenas a
menor e a maior dessas divisoes. Antes, porém, é preciso provar que elas sempre existem

para qualquer programa:

Proposigao 5.28 (Programas Pi- e P,') Sejam P um programa em ldgica da inconsis-
téncia epistémica na forma canonica e I uma interpretacao. Considere todos os programas
Pys obtidos de ? Esses programas formam um reticulado completo sob a ordem de in-
clusao de conjunto. Isso significa que hd um menor e um maior programa que pode ser

determinado como seque:

e O menor programa P é obtido sempre escolhendo para aplicagio a primeira regra

na definicdo de % quando ambas sao aplicavers;

e O maior programa P/ ¢ obtido sempre escolhendo para aplicagcdo a sequnda regra

na definicdo de % quando ambas sao aplicdveis.

(Prova)

A demonstragio dessa proposigao é andloga A mostrada em [20] para Pi- e P;" obtidos
a partir de um programa em légica estendido.

Todas as divisoes de um programa podem ser calculadas aplicando inicialmente as
regras para os casos deterministicos, ou seja, para os literais default not a quando « e not
nao simultaneamente pertencem a I. Um tnico programa P, é obtido nesse passo. Seja
P; = P'UP", em que P' contém todas as regras de P; que nao possuem qualquer literal
default. O programa P, é obtido de P” removendo todos os literais default dos corpos

das regras de P". Todos os programas resultantes de ? podem ser obtidos adicionando a
P’ subconjuntos de P,. Em particular, P’ = P} e P'U P, = P/. O
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Exemplo 5.29 Sejam [ a interpretacao
I ={c,c?,—c?,d,d?} Unot {a,—a,—a?, b, —b,—b?, ¢, ¢, —c?, d, —d, —~d?}
e P o programa em légica na forma canonica abaixo:

P { d + c,not —c? b? <+ not d,not —b c —c? }
N ?

d? < c?,not —c a? < not a?,not —a c’

que foram apresentados no exemplo 5.22. Aplicando as regras deterministicas, obtém-se

O programa

P d < ¢, not —c? b? < not d,not —b c =c?
T @7 a? «u c? '

Das ponderacoes balisadas na prova da proposicao 5.28, conclui-se que

d? < c? c
P'={ a?+u c? P,«Z{d%C}
b?
—c?

Os programas resultantes da divisao de P por I podem ser obtidos, ao adicionar a P’
subconjuntos de P,, gerando, portanto, os quatro programas P, P,, P3 e P, elencados no
exemplo 5.22, sendo que Pi- =P, =P' e P = P, =P UDP,.

Observe que se P nao estivesse na forma canonica, o programa P’ teria a regra d < c e
d seria verdadeiro em vez de falso em least(Py) e least(P,). Conseqiientemente, d nao seria
falso em P. Isso contraria o principio da coeréncia, pois em P, —¢? implica not ¢. Como
a unica regra para d em P é d < ¢ (supondo que P nao esteja na forma candnica), entao
not d deveria também ser concluido!®. Com o programa na forma canonica, é assegurada a
propagacao do valor falso como conseqiiéncia de qualquer not L? (resp. not L) implicado
por =L (resp. —L?) através do principio da coeréncia.

Antes de demonstrar que na definicio do operador ®%, é suficiente levar em consi-

deragdo apenas os programas Pi- e P/, é apresentado o seguinte lema:

Lema 5.30 (O operador least é monotonico sob a ordem de verdade padrao)
Sejam Py e P, dois programas ndo negativos plausiveis com a mesma base de Herbrand Bp.
Se P, C Py, entdo least(Py) =<1 least(Py).

(Prova)

Sejam least(P;) = Ty Unot Fy e least(Py) = Ty Unot F». Deve-se demonstrar que

Ty C T, e Fy, C Fi. Inicialmente, por inducao, serd mostrado que

13 Além de também se concluir d a partir de c.
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a € Up" = ae V3™ enot a € U3™ = not v € U™,
Base de inducgao: Trivial, ja que \If;ilm = \I/fﬁjo = not Bp.

. = .. eitn eitn L s eitn+1
Passo de indugao: Assume-se que W, " <7 W " para um n arbitrdrio. a € ¥,

sss existe uma regra em P; da forma o < «aq,...,q, tal que para cada 1 < 7 < m,
a; € \II?IT” Como P; C P,, essa regra também pertence a P,. Desse modo, por hipotese
de inducao, para cada 1 <17 < m, a; pertence a \I'?J” Conseqiientemente o € \If;ljnﬂ.
Por outro lado, um literal not a € \If;ijnﬂ sss para toda regra o <— aq, . .., Quy, existe
um 1 < < m tal que not o; € \Iff,zjn Por hipotese de inducao, existe um 1 < ¢ < m tal
que not «; € \II?IT” Como P; C P,, um subconjunto dessas regras de P, para a estd em
P, (eventualmente esse subconjunto é vazio). Assim, not « € \If;ijnﬂ.

Dessa inducao sobre n, resulta que \I!;Zijw <7 \I!;Zijw, ou seja, least(Py) <r least(Py). ¢

Teorema 5.31 (Somente P; e P sao necessarios para computar &) Sejam P
um programa em logica da inconsisténcia epistémica na forma canonica e I uma inter-

pretacao. Entdo
®%(I) = Coh®(least(Pi+)) U Coh®(least(P;)).

Além disso, o € ®E(I) sss a € least(P]) e not a € BGE(I) sss not « € least(Pi) ou
—=L? € least(P;) se a é um literal objetivo L (resp. —L € least(P}') se o é um literal
plausivel L?).

(Prova)

Pela proposicao 5.28, para todo programa FPj obtido a partir da divisao nao de-
terministica ?, sabe-se que P C P, e P, C P/. Sejam least(P,) = T} U not F},
least(Pir) = T+ Unot Ft e least(P) = TT Unot F'. Pelo lema 5.30, tem-se que

Vi, F, C Ft eV, T, CTT'. Os resultados seguem diretamente dessas inclusoes. O

Exemplo 5.32 Sejam P e I respectivamente o programa canonico e a interpretacao

apresentados no exemplo 5.22. Do exemplo 5.29, obtém-se que

d+ ¢ c
d? < c? c 5 0 0
? < T c'
Pr=<{ a?+u c? Pl =
0 a? +—u —c?
c'
B b?

Dos resultados obtidos no exemplo 5.25, sabe-se que
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Coh®(least(Pf)) = {c,¢?,—c?,d?} U
not {a, —-a,—a?,b,—b,b7,—b?, ¢, e, —c?, d,~d, ~d?}
Coh®(least(P;)) = {b?,¢,c?,~c?,d,d?} U

not {a, —a,—a?,b,—b,=b?, ¢, —c, —c?, —d, ~d?}
Desde que ®%(I) = Coh®(least(P;-)) U Coh® (least(P;")),
®%(I) = {b?,¢,c?,—c?,d, d?} Unot {a,—a,—a?,b,—b,b?, —b?, c, ~c,~c?,d,~d,—~d?}.
Como era esperado, esse resultado é idéntico ao obtido no exemplo 5.27.

Teorema 5.33 (Monotonicidade de &%) O operador ®* é monotonico sob o ordena-
mento de Fitting.
(Prova)

Sejam P um programa em légica da inconsisténcia epistémica no formato canénico e
I, = T Unot Fy e I, = T, Unot F, interpretacoes para P. Provar que o operador &
é monotonico sob o ordenamento de Fitting (Xz) é demonstrar que se I; < Iy, entdo
O%(I}) =<5 ®E(L,). Como ®E(I) = Cohfi(least(Pf)) U Coh®(least(P;)), pode-se provar
esse teorema provando separadamente os dois lemas abaixo referentes 4 monotonicidade
de (least(Pi) Uleast(P;)) (lema 5.34) e a do operador Coh% (lema 5.35).

Lema 5.34 Sejam P um programa em légica da inconsisténcia epistémica na forma
canonica e I = Ty Unot Fy e Iy = Ty, U not Fy interpretacoes para P. Se Iy <p I,
entdo (least(Pi) Uleast(Pl)) <p (least(Pp) Uleast(P})).

(Prova)

Suponha que I; <p I, ou seja, T} C 15 e F; C F,. Quer-se demonstrar que se
o € (least(P) Uleast(P])) entdo a € (least(Pg) Uleast(Py)) e se not o € (least(Pr) U
least(P])) entdo not « € (least(Pr;) U least(P})).

Sejam least(Pi) = T+ Unot F* e least(P;) = TT Unot F'. Do teorema 5.30,
obtém-se que T+ C T" e F'' C F*. Conseqiientemente, a prova desse lema resume-se a

demonstracao de que
o € least(P) = a € least(P) e not a € least(P) = not « € least(Pg).

Por sua vez, least(P) = \I';”w em que P é um programa nao negativo plausivel. Assim,

por inducao, deve-se demonstrar que
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eitn
_L .
PI2

eitn

aE\Iffjin:>a€\IfjjinenotaE\IfPL = nota €V
It

Iy Iy
Base de indugdo: Trivial, j4 que ‘I’?;T[O = quj}go = qujljlo = xpjj]j: = not Bp.
Passo de inducgao: Assume-se que a € \Ifjj}ln = «a € \II;Z}: e not a € \II;ZII:’ =

not a € ¥ ara um n arbitrario.

a € \If;i}nﬂ sss existe uma regra « <— Qjq, ..., Q,;, em PITl, com m > 0, tal que para
todo 1 << m, o € \If?}l" SSs existe uma regra o < aq,...,Qpy,not B, ...,not B,
com m,k > 0, em P tal que para todo 1 < i < m, a; € \Ifjj}ln e para todo 1 < 57 < k,
not B; € I;. Como I <p I, para todo 1 < j < k, not 3; € I,. Portanto, existe uma

regra o <— i, ..,y em Pl Por hipétese de indugdo, para todo 1 <i < m, o; € \If?}"
5 2
Com isso, tem-se que a € \If;ﬁnﬂ.
Iz
Se not o € \If?I"H sss para toda regra a <— aq,...,Q,; em Pfl, existe 1 <1 < m,
I

tal que not «; € \II;ZI" sss para cada uma dessas regras de PILI, existe uma regra « <
It

A1y e vvy Qp,not By,...,not B, com m,k > 0, em P tal que not «; € \I'}eﬁn e para todo
I

1 <j <k, notg; €I,. ComolI, <p Iy, para todo 1 < j <k, not 3; € I, em cada

uma dessas regras. Portanto, toda regra « <— o, ...,y em Pj também pertence a Pj.

Por hipétese de inducao, para cada uma dessas regras de Pi, existe 1 <1 < m, tal que

i1
not o; € ¥ eifnt1,
P

jﬂn. Conseqiientemente, not o € ¥
Iz
Desse modo, se I} <p I, entao (least(P) Uleast(P;))) < (least(Pi) Uleast(P)).

O

Lema 5.35 Sejam P um programa em légica da inconsisténcia epistémica na forma
canonica, Iy = Ty Unot Fy e I, = Ty Unot Fy duas interpretacoes para P. Se I < I,
entio Coh®(I}) <p Coh®(Iy).

(Prova)

Suponha que I} <r Iy, ou seja, Ty C Ty e F; C Fy. Provar que Coh®(I,) <p Coh®(I,)
é por definicao equivalente a provar que Ty Unot (Fy U{-L? | L € Ty} U{=L | L? €
Ti}) <pToUnot (F,U{=L? | L € TLb}UJ {-L | L? € T5}).

Como por hipétese, 71 C T, é suficiente provar que Fy U{-L? | L € T} U{~L | L? €
T} C FRU{~L? | Le T\YU{-L |L? € T,}U{~L? | L€ T~ T, }U{~L | L? € T, ~T}},

que é equivalente a

Por hipétese, ja é sabido que Fy C Fy. Portanto, F} C Fob U{=L? | L € T, — T1 }U
{-L|L?eT,-T}. ¢
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Retornando a demonstracao do teorema 5.33, do lema 5.34, obtém-se que Iy <p I, =
(least(P}) U least(Pr)) <p (least(P) U least(P;:)), resultando, pelo lema 5.35, que
Coh®(least(P;)) Uleast(Pi-)) <p Coh®(least(P;l) U least(Py)). Dai, conclui-se que

(Coh®(least(Py;)) U Coh(least(Pi))) <p (Coh®(least(P;)) U Coh(least(Pg))).

Portanto, (1) <p ®%(I,). O
A semantica bem fundada da inconsisténcia epistémica pode entao ser definida como

segue:

Defini¢ao 5.36 (XSMg;, WFMg;, WFSXgr) Uma interpretacio I para um programa em
logica da inconsisténcia epistémica na forma canonica P é chamado de modelo estdvel da
inconsisténcia epistémica (XSMpr'*) de P sss ®%4(I) = 1. O menor XSMp; sob a ordem
de Fitting é chamado de modelo bem fundado da inconsisténcia epistémica (WFMg;'?) de

P. A semantica bem fundada da inconsisténcia epistémica WFSXgr para um programa P
¢ constituida de todo XSMpg; de P.

Teorema 5.37 (Todo XSMg; é um modelo) Todo XSMgr para um programa em [6-
gica da inconsisténcia epistémica P é um modelo para P.
(Prova)

Suponha por absurdo que I é um XSMg; para P e I nao é um modelo para P. Desse
modo, existe pelo menos uma regra a <— C pertencente a P tal que f(a +—C)#1comC
representando o corpo da regra. Isso ocorre se e somente se
I(a) < I(C) e I(C) =1ouI(a) < I(C) e I(~L?) # 1 se a é um literal objetivo L (resp.
I(~L) # 1 se a é um literal plausivel L?).

Se I(a) < I(C) e I(C) = 1, entédo desde que I(C) =1 e Ié um XSMpy; para P, a € I,
ou seja, I(a) = 1. Conseqiientemente, I(e) < I(C) e I(C) =1 nio é possivel.

Se I(a) < I(C) e I(~L?) # 1 se o é um literal objetivo L (resp. I(—~L) # 1 se a é um

literal plausivel L?7), existem duas possibilidades:

Como demonstrado no caso anterior, se I1(C) = 1, I(a) < I(C) nao é possivel. Por outro
lado, se I(C) = L, tem-se que o valor verdade de a em least(P]) e em least(P}*) é igual
a 1. Desde que I(=L?) # 1 se « é um literal objetivo L (resp. I(=L) # 1 se & é um
literal plausivel L?), o valor verdade de o em Coh®(least(P;')) e em Coh®(least(Pf)) é

14 De eXtended Stable Models of Epistemic Inconsistency.
15 De Well-Founded Model of Epistemic Inconsistency.
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também igual a 1. Como I 6 um XSMpy (P), I(a) = I(C) = 3, logo, I(a) < I(C) néo é
possivel.
Conseqiientemente, todo XSMg; para P é um modelo para P. O

Como ®* é monotonico sob a ordem de Fitting, todo programa em ldgica da inco-
sisténcia epistémica P possui um unico WEMg;, que pode ser construtivamente calculado

da seguinte maneira:

Teorema 5.38 O modelo bem fundado da inconsisténcia epistémica de um programa em
l6gica P na forma canénica, WFEMpgi(P), é o menor ponto fizo sob o ordenamento de

Fitting, que pode ser obtido através da seqiéncia abaizo:

L = {}
I = ®%(1; 1)
Iy = U {I, | @ < 0} para um limite ordinal 0

WFMpg;(P) = I, em que I, é o menor ponto fizo de ®%.

Exemplo 5.39 Seja P o programa canonico do exemplo 5.22:

P d < ¢,not —c? b? < not d,not —b c =c?
] d? < ¢?,not ¢ a? < not a?,not —a c?
O seu modelo bem fundado da inconsisténcia epistémica pode ser obtido da seguinte
maneira:
[0 == O

I, = (1) = Coh®(least(Pit)) U Coh® (least(Py)))
De Iy = {}, obtém-se que

? ?
pl_pr— d<+ c,u b? < u,u c =
0 0 d? < c?,u a? < u,u c?

Dessa maneira,
I = {c,c?,=c?} U not{a, —a,—a?, b, —b, —b?, ¢, —c, —c?, —d, —d?}.
I, = ®%(1)) = Coh®(least(Pr;)) U Coh® (least(P))))

Na segunda iteragao, os seguintes programas sao obtidos:

d? < ¢? c? d+c a? < u —c?
Pﬁ =< b7+ u c? PITI =< d?+ ¢? c c?
a? +—u —c? b? «<—u

Resultando em
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I, = {c,c?,~c?,d, d?} Unot{a, —a, —a?, b, —b, =b?, ¢, —c,—c?, d, —d, —d?}.
No tocante a terceira iteracao, sabe-se que
I; = % (I>) = Coh®(least(Pi)) U Coh (least(Py))

De I, obtém-se os programas

d<+c c
d? « c? c? e ” ”
? ¢ c
Pi =< a?+u =c? PII =
a? +—u —c?
c
b?

Por consegiiinte,
I3 = {b?,¢c,c?,—c?,d,d?} Unot{a, —a,—a?, b, —b,b?, =b?, ¢, —~c, —c?, d, —d, —d?}

Como pode ser verificado, I, = I3, portanto I, é o menor ponto fixo para essa seqiiéncia,
e assim WFMpgr(P) =1y = {b?,¢,c?,—c?,d,d?} Unot{a, ~a,—a?, b, —b, b7, —b?, ¢, =e, —c?,

d,—d,—d?}. Desse resultado, conclui-se que
b?,¢,c?,—c?, d e d? sao verdadeiros em WFMpg(P);
a, -a,a?,b,—b, b7, —b?, ¢, e, ~c?, d, ~d e —d? sao falsos em WFMg(P);

a? é indefinido em WFMpg; (P).

5.2.3 Uma definicao de WFSXy baseada numa construcao de

menor ponto fixo iterado

Em [80, 76], é apresentada uma definigdo alternativa de WFS, usando para tanto
uma construcao de menor ponto fixo iterado. Posteriormente, essa defini¢cao foi genera-
lizada em [68, 6] para caracterizar WFSX e em [20] para a sua versao paraconsistente,
WFSXp. Nesta subsecao, é utilizada uma construcao similar para definir WESXg;, que

¢ demonstrada ser equivalente a exibida na subsecao anterior.

Definigao 5.40 (O operador 0%) Seja P um programa em Idgica da inconsisténcia e-
pistéemica, J uma interpretacio e Ip o conjunto de todas as interpretacoes trivaloradas
para P. O operador 05 : Ip — Ip é definido como seque: se I € Ip é uma interpretagao

de P e o é um literal objetivo ou plausivel bdsico, entio 05 (I) é a interpreta¢io dada por

1. € 0%(I) s8s hd uma regra a < vy, ..., i, not By ...not B, em P tal que para todo

i <n,not f; € J e para todo j < m, a; € I;

2. not a € 0%(I) sss pelo menos um dos sequintes itens ocorrer:
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(a) Para toda regra o < ay, ..., apm,not By ...not B, em P, hd um i < n tal que

Bi € J ou hd um j <m tal que not o; € I;

(b) Um literal objetivo =L? € J se a é um literal objetivo L ou =L € J se a é um

literal plausivel L?.

Dessa definigao, pode-se afirmar que o operador #%(I) determina os literais verdadeiros
e os falsos que sdo obtidos de imediato a partir de J e I. Além disso, ¢ (I) é demonstrado

ser monotonico e possuir um nico ponto fixo sob a ordem de verdade padrao:

Proposigao 5.41 (Monotonicidade do operador %) Para toda interpretacio J, o
operador 0% é monotonico e possui um tinico menor ponto fixo sob a ordem de verdade

padrdo dado por GﬁiTw(not Bp). Esse ponto fizo é também denotado por w®(.J).
(Prova)

Inicialmente, é demonstrado que #% é monotonico sob a ordem de verdade padrao.
Assim, seja Iy = Ty Unot Fy e I, = T, U not F5 duas interpretacoes tal que T3 C Ty e

F;, C Fy. Deseja-se mostrar que para qualquer literal «,
a € 09(I)) = a € 0%(1,) e not a € 05 (I5) = not « € 05 ().

Suponha que o € 0%(I). Pela definigao 5.40, ha uma regra o < y, ..., Qpy,,not By, ...,
not 3, em P tal que para qualquer ¢ < n, not 3; € J e para qualquer j < m, a; € I;. Como
J é o mesmo para ambas as aplicagoes do operador 0% e por hipdtese se o; € I} = «; € I,
conclui-se que a € 0% ().

Agora, suponha que not o € 0%(I,). Pela defini¢ao 5.40, =L? € J se a é um literal
objetivo L ou =L € .J se v é um literal plausivel L?. Uma outra possibilidade é que para
toda regra o <— i, ..., Qu,not B, ...,not B, em P, ha um ¢ < n tal que 3; € J ou existe
j < m tal que not o; € I. Como J é 0 mesmo para ambas as aplicagoes de 05 e por
hipétese se not o € I, = not « € I, entao not « € 05 (I).

Para demonstrar que em 6% ha um tinico menor ponto fixo sob a ordem de verdade
padrdo, deve-se provar a continuidade de 6%. Como ja foi estabelecido sua monotoni-
cidade, resta provar que 0% é um operador finitdrio para todo conjunto direto Y sob a

ordem de verdade padrao, ou seja,

0 (I_IT y) =r L, 07(y).

yey yey

Se a € ¢ < L], y), entao ha uma regra o <— aq, ..., ay,, not B, ...,not 5, em P tal

yey

que para qualquer ¢ < n, not §; € J e para todo j < m, o € | ], y. Como Y é um
yeyYy



5.2. WFSXgr — Uma sem. bem fundada estendida da inconsisténcia epistémica 114

conjunto direto sob a ordem de verdade padrao, existe iy’ € Y tal que para todo j < m,
a; € y'. Isso quer dizer que existe uma regra a <— ay, ..., Qy, not Bi,...,not 5, em P tal

que para todo i < n, not 5; € J e para todo j < m, a; € y'. Dessa forma, o € ||, 05(y).
yeyYy
No que tange a um literal default not «, deve-se provar que

yey yey

not a € ||, 0%(y) = not o € 09 <|_|T y)

Seja o um literal objetivo L e suponha que not L € ||, 0%(y). Se =L? € .J, entao
yeyYy
a equacao acima é valida ja que o o conjunto J é o mesmo para ambas as aplicagoes do

operador 6. Por outro lado, suponha por absurdo que not L ¢ 6% | | |.. v |. Nesse caso,
yeyYy

existe uma regra L < ay, ..., am, not By, ..., not 3, tal que para todo i < n, f; ¢ J e para

todo j <m, not a; ¢ ||, y. Desde que Y é um conjunto direto sob a ordem de verdade
yeyYy
padrao, entdo hd um y' € Y tal que para todo literal o, not a; ¢ y'. Com isso, obtem-se

que not L ¢ ||, 65(y). Isso é uma contradigao, ja que por hipétese, not L € | |, 05 (y).
yey yey
Um raciocinio similar é valido para o caso de a ser um literal plausivel. O

Antes de estabelecer uma relacao que permite definir WFMpg; com base nos pontos

fixos de w®, é demonstrado que o operador w® é monotonico:

Teorema 5.42 (Monotonicidade de w®) Seja P um programa em Idgica da incon-
sisténcia epistémica. O operador w® é monoténico sob a ordem de Fitting, ou seja,
Jy 25 Jo = w(Jy) 2F w ().

(Prova)

Seja J; e Jy duas interpretacoes para um programa P tal que J; =g Jy. Deseja-se
provar que w®(.J;) <p w®(.Js), ou seja, 93?“’ <p 93?“.

Por inducao, serd mostrado que para qualquer n, 93?” <p 93?".
Base de inducgao: Trivial, desde que 03?0 = 93?0 = not Bp.

Passo de indugdo: Assume-se que 93?” <p 93?" é valido para um certo n. Assim,

i1 ’
03?“ , portanto hd uma regra a < ay,...,qm,,not Bi,...,not By

seja « um literal em
tal que para todo i < k, not 3; € J; e para todo j <m, o; € 03?". Como .J; <g .Jy e por
hipdtese de inducao, 9??” <F 9??”, conclui-se que para todo i < k, not f3; € J, e para
todo j <m, a; € 93?". Portanto o € 93?"“.

Agora, suponha que not o € 93?"“. Dessa forma, —L? € J; se a é um literal
objetivo L (resp. —L € J; se a é um literal plausivel L?) ou para toda regra a <

1, ...y Qp,not By,...,not B em P, existe um ¢ < k tal que 3; € J; ou existe j < m tal
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que not o € 93?". Desde que J; < J, e por hipétese de inducao, 93?” <r 93?", conclui-se
que —L? € J (resp. =L € Jo) ou para toda regra « < av, ..., Qy, not By,...,not B em
P existe um 7 < k tal que 3; € J; ou existe j < m tal que not a; € 03?”. Disso resulta
que not o € 65"

Como 93?" <p 93?" é valido para qualquer n, tem-se que se J; <p Js, 93?“ <p 93?“’,
ou seja, w(J1) < w(J2), o

Teorema 5.43 (Os pontos fixos de ®* coincidem com os pontos fixos de w*)
Seja P um programa em légica da inconsisténcia epistémica na forma canonica. Entao a
et

interpretacao I é um ponto fizo de ® sss I é um ponto fizo de w.
(Prova)

Para um literal objetivo ou plausivel a, deve-se provar que
a € ®%U(I) sss a € w(I).

No teorema 5.31, é estabelecido que a € ®%(I) sss a € least(P;'). Por definigdo,
a € least(P[') sss a € WO, Além disso, a € w(l) sss a € 67
I

aplicado ao programa P. Desse modo, a prova da equivaléncia acima resume-se a verificar

, em que 09 estd

a validade de
eitw eitw
ch\IfPIT sss o € 0 .

Por indugao, obtém-se os seguintes resultados:

eit0 HeiTU
— VI

Base de indugao: Trivial, desde que V' + = not Bp.
I

Passo de indugao: Assume-se que o € \If?}" sss o € 051" é valido para um n qualquer.
Por outro lado, a € \If;i}"ﬂ

sss existe uma regra « <— ay, . .., a,, em P; tal que para todo j < m, o € \If?}"

sss existe uma regra a <— «, ..., Qpy,not By, ...,not B em P tal que para todo i < k,
not f; € I e para todo j < m, «o; € \Iljj}”

sss existe uma regra a <— «, ..., Qpy,not By, ...,not B em P tal que para todo i < k,
not 5; € I e para todo j < m, o € g5

sss a € 05T

No que concerne a um literal default not «, deve-se provar que
not a € ®%(I) sss not o € w(1I).

Novamente, no teorema 5.31, é estabelecido que not a € ®% (1) sss not a € least(P;-)
U Coh(least(P;)). Por defini¢do, not a € least(P;") sss not a € \I/;ﬂ“_ Por seu turno,
I
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not o € w(I) sss not o € 051 em que 0% esta aplicado ao programa P. Desse modo, a

prova da equivaléncia acima resume-se a verificacao da validade de

not o € \II?II‘” U Coh®(least(P;")) sss not a € 951

Para demonstrar essa equivaléncia, dois casos podem ser divisados:

Uma possibilidade é not o pertencer a I somente por causa do principio da coeréncia,
ou seja, porque —L? € I se o é um literal objetivo L (resp. =L € I se a é um literal
plausivel L?). Disso resulta que not o € Coh®(least(P;")) sss =L? € least(P;") (resp.
—L € least(P]")) sss ~L? € I (resp.—L € I ) sss not a € 657 por causa da condicio 2b
da defini¢ao 5.40.

Agora, serd demonstrado que not o € U

P
definicao 5.40. Por inducao, tem-se os seguintes resultados:

sss not o € 05" pela condigio 2a da

Base de indugao: Trivial, ja que \If;ilio = 05" = not Bp.

eitn
1
Py

da definicao 5.40 é valido para um n arbitrario. Com isso, sabe-se que not a € ¥

sss not a € 85" pela condicao 2a
eitn+1
P

sss para toda regra a < aq, ..., ay, em P existe um j < m tal que not a; € ¥

Passo de indugao: Assume-se que not @ € ¥

eitn
P
sss para toda regra « <— «q,...,Qy,not By, ...,not B em P, existe um ¢ < k tal que
Bi € I ou existe um j < m tal que not a; € \If}eﬁ”
I
sss para toda regra a <, ..., Quy,not By, ...,not B em P, existe um ¢ < k tal que
B; € I ou existe j < m tal que pela condi¢ao 2a da definicao 5.40, not «; € gt

eitn+1
9[

sss not o € pela condicao 2a da definicao 5.40. O

Desde que os pontos fixos de w® coincidem com os pontos fixos de ®°, em particular,
o menor ponto fixo de w® sob a ordem de Fitting é igual ao menor ponto fixo de ® sob
a ordem de Fitting. Como w® ¢ monotonico sob essa ordem, ele sempre possui um tinico
menor ponto fixo para cada programa. Isso quer dizer que um literal qualquer pertence a
todo ponto fixo de w® para um programa P sss esse mesmo literal pertence ao menor ponto
fixo de w® para P. Desse modo, WFSXg; pode ser equivalentemente definido através dos

pontos fixos de w*.

Definicao 5.44 (XSMg;, WFMg;, WFESXgr) Uma interpretacao J de um programa em
logica da inconsisténcia epistémica P é chamada de modelo estdavel parcial estendido da

inconsisténcia epistémica (XSMpgyr)de P sss
we(J) = J.

O menor XSMgr de P sob a ordem de Fitting é chamado de modelo bem fundado da
inconsisténcia epistémica de P(WFMg(P)).
A semantica WFSXgr de P ¢é determinada pelo conjunto de todo XSMpg; de P.
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Exemplo 5.45 Seja P o programa em légica da inconsisténcia epistémica na forma
canonica abaixo:

_J a? < not b?,not —a c? < b7, not —b

] b? < not a?,not —b c? < a?,not —a

Seja J = not {a,~a,—a?,b,—b, —b?, ¢, —c, —~c?}. Disso obtém-se que
93”0 = not Bp

05 = 05(05"°) = not {a, ~a,—a?,b,=b, —b?, ¢, =, 7, —c?}

0" = 05" = not {a, ~a,-a?,b,—b,~b?, ¢, ¢, ~c?}

w(J) =051 = 05"

Desse resultado, sabe-se que J é XSMp; de P. Como pode ser verificado, esse programa
ainda possui como XSMpgy, {a?,¢?} Unot {a, —a,—a?,b,—b, b7, =07, ¢, —¢, —c?} e {b7,¢?}U
not {a,—a,a?,—a?, b,—b,—b?, ¢,—c,~c?}. Portanto, J = not {a,—a,—a?,b,—b, —=b?,c,
—¢,—¢?} é o menor XSMp; de P sob a ordem de Fitting, ou seja, J é o WFMp; de P.

O modelo WFMpg; pode ser determinado construtivamente da seguinte maneira:

Teorema 5.46 (Construcgao iterativa de WFMg;) O WFEMpgr de um programa em
[6gica da inconsisténcia epistémica P pode ser determinado construtivamente através da

sequéncia transfinita abaizo:

Iy = {}

Inpn = w(ly) =07
Is = U I, para um limite ordinal §
a<d

Pelo teorema 5.42 e de acordo com as propriedades de operadores monotonicos, deve

existir um menor X\ tal que Iy é um ponto firo de w®. Por definicio, WEMp;(P) = Iy.

Exemplo 5.47 Seja P o programa em légica da inconsisténcia epistémica na forma

canonica abaixo apresentado no exemplo 5.22:

d + c,not —c? b? <+ not d,not —b c —c?
d? < c?,not —c a? < not a?,not —a c?
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Usando a definicao 5.46, obtém-se os seguintes resultados:

Ly = {}
95" = not Bp
0
i1 i ( peit0
9;? = 0}3;(0;? ) ={c,¢?,=e?} Unot {a,—a,—a?,b,—b,—b?, ¢, d,—d, d?, —d?}
13 _ peit2 _ pei (geitly _
i = 05 = ) =
{¢,¢?,—c?} Unot {a,—a,—a?,b,—b, b7, —c,~d, —d?}
I = wi(l) =07 =077 =
{c,c?,=c?} Unot {a,—a,—a?, b, —b,—b?, —c, ~d, —d?}
051 = not Bp
T _ gei (geitdy _
o, =05(05,") =
{c,c?,=c?} Unot {a,—a,—a?, b, —b,—b?, ¢, —c,=c?, d, ~d, d?, —d?}
13 _ geit2 _ gei (geitly _
T = 03 = g5 (0 =
{¢,c?,=c?, d?} Unot {a,—a,—a?,b,—b,—b?, ¢, —c,~c?, d, ~d, ~d?}
I, = wei(ll) — Q?fTw _ 99;11‘3 _
{c,c?,=c?, d?} Unot {a,—a,—a?, b, —b,—=b?, ¢, —c,—c?, d, —d, —d?}
051" = not Bp
geiTl _ gei (9811']‘0) _
n =LV, )=
{b?,¢,¢?,=c?} Unot {a,—a,—a?, b, —b, —b?, ¢, e, —c?, d, —d, d?, —d?}
13 _ geit2 _ gei (geit2y _
0L, " =0, =0,(0,") =
{b?,¢,¢?,=c?,d,d?} Unot {a,—a,—a? b, —b,—b?, ¢, ¢, —c?, d, —d, —~d?}
I, = wei(I2) — ggTw — 9?21‘3 _
{b?,¢,¢?,=c?,d,d?} Unot {a,—a,—a?, b, —b,—b?, ¢, e, —c?, d, ~d, —~d?}
07" = not Bp
9?2'1‘1 — 9[(31 (9;1’]‘0) —
3 3 3
{b?,¢,¢?,=c?} Unot {a,—a,—a?,b,—b,b?, b7, ¢, ¢, ~c?, d, —d,d?, —d?}
eit3 _ peift2 i (neit2y
913 - 9[3 - 0?; (913 ) -
{b?,¢,¢?,=c?,d, d?} Unot {a,—a,—a? b, —b,b?, b7, ¢, —c,—c?, d, —d, ~d?}
L = wi(l) =07 =07" =
{b?,¢,¢?,=c?,d, d?} Unot {a,—a,—a?, b, —b,b?, b7, ¢, —c,c?, d, ~d, ~d?}

I5 = wei(I4):I4



5.2. WFSXgr — Uma sem. bem fundada estendida da inconsisténcia epistémica 119

Disso, resulta que

WFEMpg;(P) = {b?,¢,c?,—c?,d,d?} U

not {a,—a,—a?,b,—b,b?, b7, ¢, —c,—c?, d, ~d, ~d?}.

Como pode ser observado, #° usa as regras de P' para derivar os literais verdadeiros
e usa as regras de P para derivar os falsos. Vale também ressaltar que o principio
da coeréncia ja estd inserido na definicio de w® através da condicio 2b da definicdo
5.40. Em contrapartida, esse principio precisa ser explicitamente imposto mediante o
operador Coh® na definicao de U®. Dessa diferenca, resulta que nem sempre na seqiiéncia
transfinita que gera w*, as interpretacoes intermedidrias estejam de acordo com o principio
da coeréncia. No entanto, é garantido pelo teorema 5.43 que a coeréncia é obedecida pelos

pontos fixos de w® e em particular, pelo seu menor ponto fixo.

5.2.4 Uma definicao de WFSXg baseada em ponto fixos alter-

nados

Em [92], é apresentada uma das definigoes mais simples e elegantes de semantica bem
fundada. Essa definicao estd baseada na aplicacao alternada do operador I' de Gelfond
e Lifschitz [28]. O nome alternado foi escolhido porque a transformagao é feita em dois
estagios. Inicialmente, I' é aplicado a um conjunto subestimado de literais verdadeiros
segundo uma interpretacao I. Como I' é antimonotdnico [28], o resultado serd um conjunto
(intermedidrio) superestimado de literais verdadeiros segundo I; no segundo estdgio, I é
aplicado a esse conjunto superestimado, obtendo novamente um conjunto subestimado.
Esse processo continua até um ponto fixo ser alcancado. Da antimonotonicidade de T,
obtém-se que a composicao desses dois passos ¢ monotonica, logo I'l" possui um menor
ponto fixo que representa o modelo bem fundado (WFM). Essa definicao de WFM é
demonstrada em [92] ser equivalente & original apresentada em [93].

Posteriormente, em [2, 5, 6], foi feita uma defini¢do de WFSX baseada em pontos
fixos alternados dos operadores I'T'y, sendo que I'y é o operador I' aplicado a versao
seminormal de um programa. Em [20], é feita uma generalizacao dessa definigao para o
caso paraconsistente, obtendo WFSXp.

Nesta subsecao, é elaborada uma definicao para WFSXpg; baseada em pontos fixos
alternados que segue muito proximamente a apresentada para WFSXp [20]. As diferengas
que surgem sao por causa das novas relacoes decorrentes da introducao do operador “7”.

Para tanto, inicialmente é feita uma redefinicao do operador I'. Na definicao abaixo,
¢ assumido que para todo atomo A, nao ha nenhuma relacdo existente entre A, —A, A?

e mA?. Assim, esses literais podem ser tratados simplesmente como se fossem datomos.
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Além disso, é assumido que uma interpretacao I é bivalorada e consistente, portanto [

pode ser representada por um conjunto de dtomos.

Defini¢ao 5.48 (Operador I') Sejam P um programa em ldgica da inconsisténcia epis-
témica e I uma interpretacao bivalorada. A transformacao GL ? € o programa obtido de

P da sequinte maneira:
e Remover todas as regras de P contendo um literal default not o tal que o € 1.

e Remover todos os literais default restantes de P.

Como ? ¢ um programa em logica definido, ele possui um menor modelo bivalorado, que

¢ denotado por Tp(I).

O menor modelo bivalorado de um programa em légica definido pode ser obtido ite-
ragindo o operador conseqiiéncia imediata 7, de Van Emden e Kowalski até atingir o
seu menor ponto fixo. Como esse operador é continuo, o ponto fixo é alcancado em no

maximo w passos, sendo que w é um limite ordinal. Conseqiientemente, I'p(I) = T,
T

Exemplo 5.49 Seja P o programa abaixo:
P d<+ c b? < not d,not —b c —c?
d? < c? a? < not a?,not —a c?

e I ={a?,b? ¢, c?, —c?}

Com isso, obtém-se que

P d+—c b? c
L) d? « ¢? —c? c?

Aplicando o operador T, obtém-se como resultados
0
T =}
Tg ={b?,¢,¢?,nc?}
TE ={b?,¢,c?,~c?,d,d?}
I
I I
TV =T = {b?,¢,¢7,~¢?,d, d?}
I I

Assim, o menor modelo bivalorado de ? é igual a {b?,¢,c?,—c?,d,d?}.

Baseado em [2, 6, 20], para impor o principio da coeréncia, é utilizada uma versao

seminormal de um programa em logica da inconsisténcia epistémica.
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Definigao 5.50 (Versao seminormal de um programa) A versio seminormal de um
programa em logica da inconsisténcia epistémica P € o programa P, obtido da sequinte

maneira:

e Para cada regra L < ay,...,auy,,not By,...,not B, de P, adiciona-se ao seu corpo
(possivelmente vazio) o literal default not ~L?, em que ~L? é o complemento de L?

com relagao a negacao explicita;

e Para cada regra L? <+ oy, ..., qy,not By,...,not B, de P, adiciona-se ao seu corpo
(possivelmente vazio) o literal default not =L, em que =L é o complemento de L

com relagdo a negacao explicita.

Exemplo 5.51 Sejam P e [ = {a?,b?,¢,c?,—c?} respectivamente o programa e a inter-

pretacao apresentada no exemplo 5.49. A versao seminormal P; de P é

d + c,not —~d? b? < not d,not —b ¢ < not —c¢?
P, =< d? <« c?,not ~d a? < not a?,not —a c? < not —c

—c? < not ¢

Da definicao 5.48, resulta que
E{wee  dee  wo e b

Aplicando o operador Tp, obtém-se
Tl = {)

Ti = {b?,¢7}

T}T;f = {b?,¢?,d?}

Ty =T5

Ti’ = TF = {7, ¢?,d?}

I I

Assim, o menor modelo bivalorado de % é igual a {b?,c?,d?}.

A versao seminormal de um programa introduz o operador I'p,(S). Doravante, por
simplicidade sera utilizado I'S para denotar I'p(S) e I'yS para denotar I'p, ().
Para definir WFMpg; com base na aplicacao alternada dos operadores I' e 'y, é de-

monstrada a validade do seguinte teorema:

Teorema 5.52 (Monotonicidade de I'T'y) O operador I'T é monoténico sob a ordem
de inclusao de conjuntos para conjuntos arbitrdrios de literais objetivos e plausiveis.
(Prova)
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Provar a monotonicidade de I'T'y equivale a mostrar que dado dois conjuntos arbitrarios
Ae BB ACB=IT,ACITB.
Suponha que A C B. Pela definicao de transformacao GL, quanto maior um conjunto /

menor sera o conjunto ?, em que P é um programa em légica da inconsisténcia epistémica.

i
B

default e as cldusulas Horn sao monotonicas, segue-se que I'B C T'A(resp. I'sB C T’ A).

Assim, % C %(resp. C %). Como esses programas transformados nao possuem literais
I[sso prova a anti-monotonicidade de I' e de T'.

Assim, se A C B, por anti-monotonicidade de I';, I';B C I'yA e por anti-monotonici-
dadede I', TT,A CTT,B. O

Desse modo, todo programa possui um menor ponto fixo de I'T’;. No préoximo teorema
serd provada a equivaléncia entre a definicio de WEFSXp; baseada em w® e uma definicao

baseada em I' e I[';:

Teorema 5.53 (Descrigao de w® em termos de I' e I';) Seja P um programa em [6-
gica da inconsisténcia epistémica e I = T U not F uma interpretacio para P. O operador

w® pode ser descrito por
we(TU notF) = T(F)U not F(T).
em que os operadores T e F sao definidos pelas sequintes equacoes:
T(F)=—(Bp — F) e F(T) = Bp — I, T.
(Prova)

Para provar este teorema, deve-se demonstrar as seguintes equivaléncias:
a€f™sssacT™ enotad¢b ssaeTl.
Bp—F T
Por inducao, é demonstrada a primeira equivaléncia:

Base de inducao: Trivial, desde que 0}3”0 = not Bp e como nenhum literal objetivo

pertence a not Bp, por vacuidade tem-se que « € 9?”0 sssaeT?, = {}.
P F
Passo de indugdo: Admite-se que o € 0™ sss o € T, . Os seguintes resultados
Bp—F
sao obtidos:

a E 98iTTL+1

I
sss hd uma regra a < ay,...,qy,not By,...,not B em P tal que para todo + < k,
not f; € I e para todo j < m, o; € geitm
sss ha uma regra a < aq,...,qpy,not By,...,not B em P tal que para todo i < k,
B ¢ (Bp — F) e para todo j < m, o € gt
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sss hd uma regra a < ay, ..., q,, em BP]iF tal que para todo j < m, a; € peitn
sss ha uma regra a < ay, ..., q,, em BPP_F tal que para todo j < m, «a; € ™,
Bp—F
1
sss v € T
Bp—F

A prova da segunda equivaléncia também pode ser feita por inducao:

Base de indugio: Trivial, desde que 5" g1

sss aETg ={}.

= not Bp. Assim, tem-se que not o ¢

Passo de inducgdo: Admite-se que not o ¢ 0™ sss a € Tg’ para um certo n > 0.
Os seguintes resultados sao validos: "
not o ¢ 951"+
sss L7 ¢ I se o é um literal objetivo L (resp. =L ¢ I se « é um literal plausivel L?) e
existe uma regra « <— v, . .., Qy, not Py, ..., not B em P tal que para todoi <k, 5; ¢ I
e para todo j < m, not a; ¢ geitm
sss existe uma regra L <— aq,...Qy,not By, ...,not By,not L7 (resp. L? < aq,. ..y,
not By,...,not By,not L) em Py tal que =L? ¢ T (resp. =L ¢ T) e para todo i < k,
B; ¢ I e para todo j < m, not o, ¢ geitm

sss existe uma regra a <— oy, ..., ap, em 2= tal que para todo j < m, not a; ¢ peitn
$ss existe uma regra o <— aq, ..., Qy, em % tal que para todo j < m, «a; € Tg
T
sss a € T,T)ZLH. O
T

Exemplo 5.54 Seja P o programa na forma canonica abaixo apresentado no exemplo

5.22. De acordo com o teorema 5.53, WFMpg; de P pode ser calculado como segue:

P { d < c,not =c? b? < not d,not —b c —c? }
- ?

d? < c?, not —c a? < not a?,not —a 7

— ={c¢c?;c?} I'Bp = {c,c?,—c?}

RS

2 ={d <+ ¢;d? < c?;¢;c?; el a?; b} To{} = {a?,b?,¢,¢?,—c?,d,d?}
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= wIy) =I'BpUnot(Bp —T,{}) =

{¢,¢?,=c?} Unot {a,—a,—a?,b,—b,—b?, ¢, ~d, ~d?}

T ={e,c?,—c?} Bp — F ={a?,b?,¢,¢?,—c?,d,d?}
P
B {d? < ¢?;¢;¢?;~c?} ['(Bp — F) ={c,c?,—c?,d?}
b
P
T = {d? < ¢?;b7;a?;c?} [T = {a?,b?,¢?,d?}

= wi(l}) =T(Bp — F)Unot(Bp — T,T) =

{c,c?,=c?, d?} Unot {a,—a,—a?, b, —b, —b?, ¢, ¢, —c?, d, —d, —~d?}

T ={ec,c?,—c?,d?} Bp — F = {a?,b?,¢?,d?}
P
_ .9 2. b2 ¢ ¢7: —e?
BT {d <« ¢;d? < ;075 ¢;¢7;c?}
L(Bp — F) = {7, ¢, ¢?, ~c?, d, d?}
Py
T = {d? < ¢?;b7;a?;c?} LT ={a?,b?,¢?,d?}

= w(l) =T(Bp — F)Unot(Bp —I',T) =

{b?,¢,¢?,=c?,d, d?} Unot {a,—a,—a?, b,—b,—b?, ¢, e, —c?, d, —~d, —d?}

T ={b?,¢,c?,—c?,d,d?} Bp — F = {a?,b?,¢?,d?}
P
_ .9 2. b2 ¢ ¢7: —e?
BT {d <« ¢;d? < ;075 ¢;¢7;c?}
T(Bp — F) = {b7,¢,¢?,~c?, d, d?)
P
T = {d? < ¢?;a?;c?} LT ={a? c?,d?}

= wi(l3) = D(Bp — F)Unol(Bp — I',T) =

{b?,¢,¢?,=¢?,d, d?} Unot{a, —a,—a?,b,—b, b7, —b?, ¢, ~c, ~c?, d, ~d, ~d?}

T ={b?,¢,c?,—c?,d,d?} Bp — F ={a?,¢c?,d?}
P
B F ={d + ¢;d? < c?;b?;¢;¢7;c?}
L(Bp — F) = {b?, ¢, ¢?, ~c?, d, d?}
Py
T = {d? < c?;a?;¢?} LT ={a?¢?,d?}

= w(Iy) =T(Bp — F)Unot(Bp — I,T) =

{b?,¢,¢?,=c?,d, d?} Unot{a, —a,—a?,b,—b, b7, —b?, ¢, e, ~c?,d, ~d, ~d?} = Iy

Como pode ser verificado, essa seqiiéncia de interpretacoes coincide com as apresen-

tadas no exemplo 5.47. Do teorema 5.53, obtém-se os seguintes resultados:

Teorema 5.55 (Condigoes de ponto fixo para w®) Seja P um programa em ldgica

da inconsisténcia epistemica e [ = T U not F uma interpretacao na linguagem de P. I é

um ponto fizo de w® sss uma das sequintes condicoes (equivalentes) forem verificadas:
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o I'=ITT e F=Bp—-IT;

e F=Bp—TI(Bp—F) eT =T(Bp—F), que é equivalente a Bp — F ser um ponto
fizxo de I';I.

(Prova)
I é um ponto fixo de w® sss I = w®(I) sss T Unot F = T(F)Unot F(T), ou seja,
T =T(By— F) e F = Bp —I,T. (5.1)

Substituindo F na primeira equagao de 5.1, tem-se T' = I'(Bp — (Bp —I'sT)) = ['(I';T)
=ITTe F=Bp—-1I,T

Por outro lado, substituindo 7T na segunda equacao de 5.1, tem-se

Da equagao 5.2, resulta que Bp — F = [,\I'(Bp — F) e T =T'(Bp — ), ou seja, Bp — F
¢ um ponto fixo de [',T. O

Corolario 5.56 (Equivaléncia de definicoes WFSXp;) Seja P um programa em l6gi-
ca da inconsisténcia epistémica na forma canonica. A interpretacdo I =T Unot F € um
ponto fizo de <I>§3i sssT=1TT e F=Bp—T,T.

(Prova)

Segue imediatamente dos teoremas 5.43 e 5.53. O

No préximo teorema serd demonstrado que nao é necessdrio restringir um programa
a sua forma canonica para definir WFMp; usando o operador w® ou os pontos fixos de
['T'y. Para atingir esse objetivo, é provado que os pontos fixos de I'T"; sao preservados sob

a transformagao canonica, seguindo um resultado apresentado em [2, 20].

Teorema 5.57 (Preservacgao dos pontos fixos sob a transformacao canénica) Se-
ja P um programa em logica da inconsisténcia epistémica e P¢ o seu programa canonico

associado. Entao T ¢ um ponto fivo de I'pI'p, sss T € um ponto fizo de I'peI'pe.
Na prova deste teorema, sao utilizados os seguintes lemas:

Lema 5.58 Para todo T, I'p, T = T'pcT.
(Prova)
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Por definicao, % C % para todo 7. Assim, se uma regra o < ... Qy, € %, ela também
pertence a %. Seja B < [B1,...,[m, uma regra de % que nao pertence a PTSC. Entao,
existe i < m tal que =L;? € T se (3; é um literal objetivo L; (resp. =L; € T se [3; é um
literal plausivel L;? ). No entanto, se =L;? € T (resp. =L; € T'), pode-se remover a regra

acima de %, pois pela transformagao seminormal, nao ha regra para L; (resp. L;?) em

%. Com isso, ambos esses programas concluem os mesmos literais. O

Lema 5.59 Se I'pl'p, T # I'p-l'p: T, entdo existe uma regra o < o, ..., 0y € FPLT tal
8

que

€ FPFPST N« ¢ chFpSc /\Vi[ai € FPFPST Na; € chFpScT].
(Prova)

Sabe-se que Ff;CT - Ff:T e pelo lema 5.58, I'pT" = ['peT. Assim, se I'pl'pT #
chFp;:T, entao chFp;:T - PPPPST-
Por indugao sobre a construcao de I'pl'p,T" e I'pel' peT" com 0 operador Tp, sera provado

esse lema para literais que estao em I'p'p, T', mas nao estao em I'pc'peT.

. ~ . , c
Base de inducao: Se existe um fato para o em %, ele também pertence a FP—T.
Ps PSC
. . . . 1
Assim, ambas as divisdes de programa tém o mesmo conjunto de fatos e portanto T,
Tp, T
1
=7". .
FPCT

S
Agora, considere que os literais verdadeiros na segunda aplicacao do operador de van

Emdem-Kowaslki. Se ha um literal o que pertence a T™ e nio pertence a T, , entao

Tp, T TpeT
existe uma regra o < ay...q,, € FPLT tal que todo a;, com 1 < ¢ < m, é um fato.
S
. 1 - 1
Conseqiientemente, todo «y pertence a T, , que é igual a M. , demonstrando a base
Tp, T TpeT
de indugao.
Passo de indugao: Suponha que o resultado é verificado para literais que aparecem
na iésima aplicagao do operador 7}, com 2 < 7 < n. Agora, suponha que a € TT”“% e
Ps
1
g TmH
Pperp
Portanto, existe uma regra o <— aq,...,q, € % com Ya; € TTnﬁ.
Com isso, se Vioy, € T™. o resultado é imediato; por sua vez, se Jioy; ¢ T'%. | 0
FPCT FPCT
S S
resultado é obtido por inducao. O

Prova do teorema 5.57: Por contradi¢ao, tem-se a seguinte prova:

(=) Assume-se que I' =T'pl'p,T e T # I'pel'pe T'. Pelo lema 5.59, sabe-se que hd uma
regra o < ayq, ..., 0, € FPLT tal que v € TAawv & T'pe ' pe TAVio; € TAT A v € Tpel'peT.
Como a ¢ Tpel'peT, tem-se que 3j-L;? € T'pcT se o é um literal objetivo L; (resp.

3j—L; € TpeT se aj é um literal plausivel L;?). No entanto, pelo lema 5.58, o literal = L;?
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(resp. —L;) também pertence a I'p, T e com isso «; ¢ T pela transformacao seminormal.

Isso é uma contradigao, ja que por hipdtese, Via; € T. Assim, ['pl'p T = I'pel'pcT.

(<) A prova da inversa é similar. O

Como os pontos fixos de I'T’y de um programa em légica da inconsisténcia epistémica
sao mantidos sob a tranformacao para um programa canonico, a equivaléncia entre a de-
finicao original de WFSXpg; e esta baseada em pontos fixos alternados é estabelecida para

programas em logica da inconsisténcia epistémica arbitrarios. Esse resultado é imediato.

Coroldrio 5.60 (XSMg;, WFMg; e WFSXg; como pontos fixos alternados) Sejam
P um programa em ldgica da inconsisténcia epistémica e T um ponto fizo de I'T's. Um
modelo estdvel parcial estendido da inconsisténcia epistémica de P (XSMg(P)) € igual a
T Unot(Bp — T'sT).

O menor XSMpgy de P é chamado de modelo bem fundado da inconsisténcia epistémica
(WFMp(P)).

A semantica WESXg; de P ¢é determinada pelo conjunto de todo XSMy; de P.

(Prova)

Segue diretamente da definicao 5.36 e dos teoremas 5.43, 5.53 e 5.57. O

Exemplo 5.61 Seja P o programa abaixo:
P:{a?%notb,not—'a c?<—b?}
b? < not a,not —b c? <+ a?
Como esperado, esse programa possui os trées modelos estaveis estendidos da incon-

sisténcia epistémica apresentados pelo programa do exemplo 5.45.
M; = not {a,—a,—a?,b,—b, —b?, ¢, ¢, —c?};
M, = {a?,c?} Unot {a,-a,—a?, b, b, —b?, c,—c,~c?};
Mz = {b?,c?} Unot {a,—a,—a?, b,—b,—b?, ¢, —c,—c?}.
M; é o menor XSMpg; de P, portanto M; é o WEMpg; de P.

De acordo com a segunda condicao do teorema 5.55, pode-se também utilizar o maior
ponto fixo de I',I" para caracterizar os modelos bem fundados da inconsisténcia epistémica.
Desse modo, se TU é o maior ponto fixo de I';[' com relagdo a um programa em légica
da inconsisténcia epistémica P, entdo WFMpg;(P) = T'(TU) U not(Bp — TU). Alternati-
vamente, o maior ponto fixo de I'T’y; pode ser obtido através do menor ponto fixo de I',I",
fazendo os literais verdadeiros serem I'(Ifp(I'sI")) e os falsos serem Bp — I fp(I'sT').

Pelo teorema 5.52, a combinacao de operadores I'T'y é monotonica, logo é garantido que
existe um menor ponto fixo para cada programa em logica da inconsisténcia epistémica.

Assim, WFSXgr pode ser recursivamente definido da seguinte maneira:
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Teorema 5.62 Para se obter uma defini¢ao iterativa construtiva de WFMpgyr, € apresen-

tada a sequéncia transfinita de I, abaizo:

L = {}
[a+1 = IT,I,
Iy = UIa | « < § para um limite ordinal §

Ezxiste um menor ordinal A para a seqiéncia acima tal que I\ é o menor ponto fizo de
I'Ts e WEMp;(P)= I,U not Bp — ['s1,.

Exemplo 5.63 Seja P o programa do exemplo 5.49 mostrado abaixo:
p_ d+c b? < not d,not —b c —c?
B a? < not a?,not —a c?

WFMpg(P) pode ser calculado da seguinte maneira:

L = {}

L = TIT I, =T{a?,b?,¢c,c?,—c?, d,d?} = {c,c?,—c?,d,d?}
I, = TT L =T{a?,¢?,d?} ={b?,¢,¢?,—c?,d,d?}

I; = TT I, =T{a?,¢?,d?} ={b?,¢,¢?,—c?,d,d?}

Com isso, WFMpg;(P) = {b?,¢,c?,—c?,d,d?} U not {a,—a,—a?, b,—b,b?, —b?, ¢, —c, —c?,

d,—d,—d?}. Esse resultado é o mesmo apresentado nos exemplos 5.39 e 5.47.

5.3 Comparacao entre WESXp e WESXp

No estudo de WFSXp, foram identificados alguns resultados pouco intuitivos. De

acordo com a origem, esses problemas podem ser agrupados em duas categorias.

e O primeiro grupo, designado por Gy, é constituido por problemas decorrentes da
inexisténcia de uma andlise de consisténcia para conclusoes obtidas de literais de-
fault;

e O segundo grupo, designado por Gg, é formado por problemas resultantes da nao

obediéncia ao principio da excecao primeiro em WFSXp.

Baseado nos defaults IDL-LEI, a transformacao 77 impoe que toda regra com literais
default no corpo seja do tipo A? < aq,...,qm,,not By,...,not B,,not =A com m,n < 0.
Essa é uma forma de averiguar a consisténcia de conclusoes obtidas de literais default,

impedindo que problemas do tipo G; ocorram. Nessa categoria, enquadra-se o paradoxo
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do barbeiro na forma como é tratada em programas em ldgica estendidos sob WFEFSXp
(Exemplo 1.1). No tocante a WFSXp;, por causa das imposigoes sintdticas para programas
em logica da inconsisténcia epistémica garantidas por 77, o resultado esperado de que o
barbeiro nao faz a sua propria barba é obtido.

Vale lembrar que o paradoxo do barbeiro pode ser compreendido a partir da seguinte
declaracao: Se ndao hd nenhuma evidéncia de que um indiwviduo faz a sua barba, entdo o
barbeiro faz a barba dele. O paradoxo surge na tentativa de identificar quem faz a barba do
barbeiro. Isso pode ser representado em programas em logica da inconsisténcia epistémica

como segue:
Exemplo 5.64 (Paradoxo do barbeiro) Seja P o programa abaixo:
shave(b, z)? < not shave(z,z)?, not —shave(b, z)',

em que b é uma constante e z, uma varidvel. Além disso, seja P’ o programa obtido de P

acrescentando os fatos —shave(b, b) e —shave(b, b)?:

(1) shave(b,x)? < not shave(z,x)?, not —shave(b, x)
P’ = ¢ (2) —shave(b, b)
(3) —shave(b, b)?

Em WFSXpg (P'), sabe-se da regra (1) de P’, que o literal shave(b,b)? é verdadeiro se
not shave(b, b)? e not —~shave(b, b) também forem. Da regra (2) —shave(b, ), obtém-se
not shave(b, b)? pelo principio da coeréncia. No entanto, not —shave(b, b) nao é verda-
deiro por causa de —shave(b, b), bloqueando a conclusao de shave(b,b)? em (1). Con-
seqiientemente, em WFSXpgr, o resultado indesejado de que o barbeiro faz a sua propria
barba em P’ ndo é mais obtido.

O literal not —shave(b, b) no corpo da regra (1) para shave(b, b)? é uma imposi¢ao
sintatica da transformacao 7). Observe que através desse literal default é averiguada a con-
sisténcia de shave(b, b)? em P'. Isso quer dizer que em P’, para concluir shave(b, b) através
de uma regra com literais defaults, not —shave(b, b) deve pertencer a WFMpg;(P') ou, o
que dd no mesmo, —shave(b, b) nao deve pertencer a WFMpg;(P"). Como —shave(b, b) €
WFMpg(P'), shave(b.b)? nao é conseqiiéncia légica de P'. Desse modo, os resultados

pouco intuitivos obtidos pelo uso livre de literais defaults em WFSXp sao eliminados.

16Observe que shave(b, b)? < not shave(b,b), not ~shave(b, b) corresponde a declaracio se ndo hd ne-
nhuma evidéncia de que um individuo faz a sua barba, entdo o barbeiro faz a barba dele.
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Utilizando a definicao 5.60 de WFEFSXg, tem-se que

L = {}
I, = TTly =T'{shave(b,b)?,~shave(b,b), shave(b,b)?} =
{—shave(b, b), ~shave(b, b)?}
I, = TT.I; = T'{=shave(b,b),shave(b,b)?} = {—shave(b, b), ~shave(b, b)?}
Is = I

WFMg(P") = {—shave(b, b), ~shave(b, b)?} U not {shave(b,b), shave(b, b)?}.

Como argumentado por M. Pequeno em [65], o papel da excegdo nao vem sendo
adequadamente tratado por muitos formalismos de raciocinio nao monotonico, conduzindo
a resultados que nao correspondem ao esperado do senso comum.

Para solucionar esse problema, ainda em [65], é proposto que a derivacao de excegoes
para regras nao monotonicas deve ser privilegiada em relacao a prépria aplicacao da
regra, ou seja, se alguma regra nao monotonica permitir a derivacao de uma excecao para
uma outra regra nao monotonica, entao a excecao deve ser derivada e conseqiientemente
bloquear a aplicacao da respectiva regra em vez de aplicar a regra e nao derivar a excegao.
Por essa razao, esse principio é chamado de principio das excecoes primeiro.

Na logica default de Reiter, a parte seminormal da justificativa de uma regra default R
pode ser vista como a excecao para R. Por nao estar de acordo com o principio das excecoes
primeiro, em algumas situacoes a logica default apresenta resultados pouco intuitivos.

Por sua vez, em IDL-LEI, o principio das excegoes primeiro ¢ elegantemente inserido

ao estabelecer que para bloquear um default D :azﬁﬂé?w pela parte seminormal 7, uma

contradicao (—v7), a excecao, é o suficiente enquantd que para bloquear D pela parte
normal, uma contradi¢ao forte =3 é necessaria. Com isso, qualquer default IDL-LEI D'
que derive a excecao —y? bloqueia D enquanto que a conclusao de D, 57 nao é o suficiente
para bloquear D'; a nao ser que 37 seja a excecao para D'

Desde que qualquer programa em légica estendido P, cujo modelo WFMp nao seja
contraditério, é correto com relacao a interseccao de todas as extensoes da teoria default
de Reiter correspondente, alguns problemas, os do tipo Gs, sao verificados. Na sequéncia,
sao elencados alguns problemas classicos envolvendo formalismos nao monotonicos que nao
estao de acordo com o principio das excecoes primeiro. Dentre eles, estd o ja conhecido
problema apresentado por Morris (exemplos 1.2 e 1.3). Por ser baseado em IDL-LEI
WFSXgr apresenta solugoes mais significativas do que WFSXp para esses problemas.
Quando isto for conveniente nos exemplos abaixo, os literais serao simplesmente denotados

em sua forma proposicional.
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Exemplo 5.65 (O problema do passaro candénico) Seja P o programa em légica da

inconsisténcia epistémica para o problema apresentado por Morris [60].

9)—a < —w
10)—a? < —w?
11)p

12)p?

~
~—~~ I~ o~

(
(
(
(

em que a,an,p e v representam respectivamente os predicados alado, animal, passaro e
voa.

Intuitivamente, do fato que é pdssaro, obtém-se que ele é animal pela regra (7). Da
regra (1), que é uma imposicao sintéatica da transformagao T;, conclui-se —v?. Em seguida,
da regra (10), que é uma imposi¢ao sintatica da transformacao T, a partir da regra
(9), conclui-se —a?, que nao é o suficiente para bloquear a aplicagao da regra (5) (seria
necessario —a) e a? é obtido. Com isso, =v? nao é mais veiculado pela regra (1), pois
a? bloqueia a aplicacao dessa regra e também nao mais se conclui —a? pela regra (10).
Finalmente, da regra (4), ainda se conclui v?. Assim, o resultado esperado que um certo
passaro é alado e voa é obtido. Em contrapartida, v e a sao indefinidos em WFMp
(Exemplo 1.3).

Observe que na regra 1 de P, ser alado é uma excecao a regra geral que animais
normalmente nao voam. Desse modo, pelo principio das excecoes primeiro, a conclusao
de a? através da regra 6 de P impede a conclusao de —v? pela regra 1. Pela definicao

5.60, obtém-se os seguintes resultados:

I = {}

I, = Iyl =T{p,p?, an,an?, —v? a?,—a?,v?} = {p,p?, an,an?, a?, v?}
I, = Ty =T{p,p? an,an?, a?,v?} = {p,p?, an,an?, a?, v?}
I§ — [2

Assim(;}WFMEI(P) = {p, p?, an, an?,a?, v?} U not {—p, =p?, —~an,—an?, a,—a,—a?, v
-, w7},

Exemplo 5.66 (O problema do passaro) Nas representagoes abaixo, p e v denotam

respectivamente pingiiim e voa.

Légica Default de Reiter

W=0

_ [ ip tp :v/\—|p}
D_{ p -p v
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Essa teoria possui duas extensoes:

Ey = {p};

Ey = {-p,v}.
IDL-LEI

W =10

tpoiTp 1uiTp
p={3 S ="}

Essa teoria possui uma tnica extensao: E = {p?, —p?}.
Programacao em légica estendida

p < not —p
P =< -p<notp
v 4— not —v,not p

WFMp(P) = not —w.
Programacao em légica da inconsisténcia epistémica

p? < not —p
P'= < —p? < not p

v? < not p?,not —w

WFMpg(P") = {p?,—p?} Unot{p, —p,v, ~w,v?, —w?}.

Na légica default de Reiter, as conclusoes contraditérias sao divididas em trés ex-
tensoes. Quanto as extensoes IDL-LEI e a WFSXg;, desde que estao de acordo com o
principio da excecao primeiro, é dado prioridade a conclusao de p?, bloqueando a con-
clusao da regra para v?. Como p? nao bloqueia a regra para —p? e vice-versa, ambas
essas conclusoes sao mantidas em IDL-LEI e WFSXg;. Em contrapartida, no tocante a
WFSXp, cada regra para um literal bloqueia a conclusao do complemento e vice-versa,

resultando num modelo com os literais p, =p e v sendo indefinidos.

Exemplo 5.67 (O diamante de Nixon) O problema do diamante de Nixon pode ser

enunciado da seguinte maneira:
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Sabe-se que
— Quakers sao normalmente pacifistas.
— Republicanos sao normalmente nao pacifistas.

— Nizon € um quaker e é um republicano.

Baseado nessas informacoes, o que se pode concluir a respeito de Nixon. Para repre-
sentar esse problema, nos formalismos abaixo, serao utilizados os simbolos r,q e p para

respectivamente designar que Nixon é republicano, quaker e pacifista.

Légica Default de Reiter

W =A{gr}
D_{ r;;p qpp }

Essa teoria possui duas extensoes:

Ey = {q,7,p};
Ey = {q,rp}.
IDL-LEI

W ={q;r}

Essa teoria possui uma tnica extensao: E = {q,r,q?,r?,—p?,p?};
Programacao em légica estendida

— q,not —
p— p<—4q /4 q
—p < T1,n0t P T

WFMp(P) ={r, ¢} Unot {—r,~q}.

Programacao em légica da inconsisténcia epistémica

(

p? < q,not —p q

P p? < q7,not —p q?
—p? < r,not p r

| —p? <17, not p r?

WFMEI (P,) = {qa q?a r, T?ap?a _'p?} U not {_'qa _'q?a -, _'T?apa _'p}
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Nesse problema, nao ha nenhum tipo de preferéncia entre as conclusoes de que Nixon
é pacifista e de que Nixon é nao pacifista. Na légica default de Reiter, isso é tratado,
dividindo esse conflito em duas extensoes e em WFSXp é atribuido o valor indefinido para
p e —p. Por sua vez, em IDL-LET assim como em WFSXg;, essas conclusoes sao mantidas
paraconsistentemente até que evidéncias adicionais permitam decidir qual delas deve ser

retirada.

Uma outra importante categoria de aplicagoes envolvendo raciocinio nao monotonico
diz respeito ao tratamento das acoes. Tipicamente, quando uma acgao é executada, os
aspectos inalterados sao bem maiores do que os aspectos que sofreram algum tipo de
mudanca. Essa idéia é chamada de frame axiom e o problema de formaliza-la é chamado
de frame problem. Normalmente, é assumido por default que todos os aspectos da situacao
corrente permanecem inalterados, exceto aqueles que sao explicitamente mudados. Desse
modo, os aspectos que sofrem alteracoes correspondem as excecoes do frame axiom.

Em [65] é demonstrado que o principio das excegbes primeiro é particularmente ade-
quado para lidar com o frame problem. Para ilustrar isso, ¢ mostrado um dos mais famosos
frame problems, o Yale shoot problem [37]. Por estarem de acordo com o principio das
excecoes primeiro, WFSXg; e IDL-LEI fornecem respostas mais significativas do que res-
pectivamente WFSXp e a légica default de Reiter.

Exemplo 5.68 (Yale shooting problem) O problema abaixo foi apresentado em [37]

e é conhecido como Yale shooting problem.
Numa certa situacao Sy, uma pessoa estd viva e a seguinte seqiiéncia de eventos ocorre:

1. A arma é carregada;
2. Espera-se um instante;
3. Atira-se na pessoa com a arma.

Nesse problema, os unicos fatos sao que a arma estd carregada ou nao carregada e
que a pessoa estd viva ou nao viva. Carregar a arma, torna o fato de que a arma esta
carregada verdadeiro e é irrelevante para o fato da pessoa estar viva ou nao. O evento
de esperar um instante é irrelevante para todos os fatos. Finalmente, o evento de atirar
numa pessoa com a arma carregada provoca que essa pessoa nao esteja viva e é irrelevante
para o fato de arma estd carregada ou nao.

Na representacao desse problema serao utilizadas algumas convencoes:
e Predicados e fungoes

— O predicado per(P, S) expressa que a propriedade P persiste na situac¢ao S;
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— O predicado nor(P, E, S) expressa que na situagao S, o evento E normalmente
nao afeta o valor verdade da propriedade P;

— A funcao res(E, S) designa a situacao resultante da ocorréncia do evento E na
situacao S.

e Eventos

— carregar: evento de carregar a arma;
— esperar: evento de esperar um instante;

— atirar: evento de atirar com a arma na pessoa.
e Fatos

— vivo: a pessoa esta viva;

— carregado: a arma estd carregada.
e Situagoes

— Sp: a situacao inicial;

— Sy: = res(carregar, Sy);
— Sy: = res(esperar, Sy);
— S3: = res(atirar, Ss);

— S para representar uma situacao arbitraria.

Feito isso, sao apresentadas as formalizacoes para o Yale shooting problem na légica
default de Reiter, IDL-LFEI, programacao em légica estendida utilizando WFSXp e pro-
gramacao em logica da inconsisténcia epistémica utilizando WFSXg;; ressaltando que o

resultado desejado é que em S3 a pessoa nao esteja viva.
Légica Default de Reiter

vivo, Sp)
carregado, res(carregar, S))
carregado, S) = —nor(vivo, atirar, S)

carregado, S) = —per(vivo, res(atirar, S))

P.S):per(P,res(E,S)),nor(P,E,S)
per(P,res(E,S))

Essa teoria se divide em duas extensoes: numa, obtém-se o resultado esperado que

per

~—~~ I/~ T/~
w

— e N N N
™D
3

—~ N /N A/~

—per(vivo, S3) é verdadeiro; entretanto, noutra extensao, conclui-se que —per(vivo, S3) é
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falso e por modus tolens sobre (4), —per(carregado, Ss). Esse resultado é estranho, pois a

arma estd carregada em S; e o evento esperar é irrelevante para carregado.
IDL-LEI

vivo, Sp)
carregado, res(carregar, S))
carregado, S) = —nor(vivo, atirar, S)

carregado, S) = —per(vivo, res(atirar, S))

P.S):per(P,res(E,S)),nor(P,E,S)
per(P,res(E, S))?

per

~—~~ I/~ /N /N
w

— N e N
D
S

—_— N N/~

Em IDL-LEI, de per(vivo, S3)?, obtém-se —per(carregado, Ss)? por modus tolens so-
bre (4). Entretanto, esse resultado nao é suficiente para bloquear a aplicagao da regra
(5) (seria necessario —per(carregado, Sp)) e, assim, conclui-se que per(carregado, Ss)? é
verdadeiro. De (4), tem-se o resultado esperado —per(vivo, S3)?. Esse ultimo resultado
bloqueia a conclusao de per(vivo, S3)? pela regra (5). Com isso, também nao mais se
conclui —per(carregado, Sg)? de (4).

Programacao em légica estendida

rper(m'vo, So)
per(carregado, res(carregar, S))
—nor(vivo, atirar, S) < per(carregado, S)
—per(vivo, res(atirar, S)) < per(carregado, S)
—per(carregado, S) < per(vivo, res(atirar, S))

| per (P, res(E, S)) < per(P, S), not ~per(P,res(E, S)), not —nor(P, E,S)

Programacao em légica estendida da inconsisténcia epistémica'”

1
2

((
(
(3
(
(
(

) per(vivo, Sp)
) per(carregado, res(carregar, S)
) —nor(vivo, atirar, S) < per(carregado, S')
4) =per(vivo, res(atirar, S)) < per(carregado, S)
5) —per(carregado, S) < per(vivo, res(atirar, S))
6) per(P,res(E, S))? <
per(P,S), not —per(P,res(E,S)), not =nor(P, E,S)?

\

17 As regras geradas por T foram omitidas.
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Seguindo a seqiiéncia de eventos pré-estabelecida, em WFMp(P), é atribuido o valor
indefinido aos literais per(carregado, Ss) e —per(carregado, Ss), pois per(carregado, Sz)
bloqueia a conclusao de —per(carregado, Sp) e vice-versa, resultando que —per(vivo, S3) é
também indefinido.

Por sua vez, seguindo o raciocinio apresentado acima para IDL-LEI, em WFMg(P),
a conclusao de —per(vivo,S3)? pela regra (6) conduz a —per(carregado, Sy)? através
da regra gerada da transformacao T, aplicada a regra (5). Entretanto, sabe-se que
—per(carregado, S)? nao é o suficiente para impedir a conclusao de per(carregado, Ss)?
pela regra (6). Desse resultado, obtém-se —per(vivo, S3)? e ~nor(vivo, atirar, S)? através
das regras resultantes da transformacao T, aplicada respectivamente as regras (4) e (3).
De —nor(vivo, atirar, S3)?, ndo mais se conclui —per(vivo, S3)? pela regra (6). Por conse-
guinte, a conclusao de —per(carregado, S3)? é descartada. Desse modo, tanto em IDL-LEI
quanto em WFMpg;(P),, os resultados desejados —per(vivo, S3)? e per(carregado, Sz)? sdo
obtidos.

Uma semantica paraconsistente nao deve somente ser capaz de resolver conflitos entre
uma conclusao e outra. Ela também deve ser capaz de raciocinar significativamente diante
de uma base de dados contraditoria e de detectar literais dependentes de contradicgao. E
mostrado no capitulo anterior que WFSXp e por similaridade WFSXg; nao garantem para
o caso geral a existéncia de modelos consistentes por default. Isso se deve ao principio
da coeréncia. Ademais, esses pares de literais contraditorios por default sao usados para

detectar os literais dependentes de contradicao.

Exemplo 5.69 Considere o programa apresentado no exemplo 5.49:
) () d<c (3) b? < not d,not —b (5) ¢ (7) =c?
] Q) d? e e? (4) a? < not a?,not —a (6) ¢?

Assim, WFMpg;(P) = {b?,¢,c?,—c?,d,d?} U not {a,—a,—a?, b,—b,b?,=b?, ¢, ¢, —c?, d,

—d,~d?}. Desse modelo, pode-se afirmar que
e {07 ¢, c?, —c?, d.d?} sao verdadeiros;
e {a,—a,—a?, b,—b,b7,—b?, ¢, e, —c?, d,~d, ~d?} sao falsos por default;
e a? é indefinido.

Observe no exemplo acima que de ¢ (regra (5)), conclui-se d por (1). Todavia, de —¢?
(regra (7)), obtém-se, pelo principio da coeréncia, not ¢, que falsifica a inica regra para
d (regra (1)), ou seja, d também ¢é falso (not d € WFMpg;(P)). Um raciocinio andlogo é
aplicado em (4) para concluir tanto b? quanto not b?. Portanto, estd-se diante de uma
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situacao em que um literal é simultaneamente verdadeiro e falso por default. Disso, pode-
se estabelecer que em WEFSXp;, um literal objetivo ou plausivel o depende de informacao
contraditéria se o e not a pertencem simultaneamente a WFMpg; e o nao seje ele proprio
contraditério. No exemplo 5.69, tem-se entao que os literais ¢ e —¢? sao contraditorios e
os literais b7 e d sao dependentes de contradicao.

Vale ainda ressaltar que o par de literais ¢? e =¢? nao caracterizam em programacao
em logica da inconsisténcia epistémica uma contradicao. Conseqiientemente, o literal d?,
que depende de ¢? pela regra (2), possui valor 16gico verdadeiro em WFMpg; e ndo depende
de informacao contraditéria. Isso é caracterizado pelo literal d? pertencer a WFMpg(P)
e not d? nao pertencer a WFMp; (P).

5.4 Corretude de WEFSXg em relacao a IDL-LEIT

Estudos relacionando programas em logica e teorias defaults téem sido bastante pro-
ficuos na revelacao de nichos de pesquisa para ambos os formalismos. Através de uma
teoria default apropriada, pode-se, de um lado, atribuir semantica a programas em légica,
clarificando tanto os significados da negacao explicita quanto da negacao default presen-
tes nesses programas. Por outro lado, muitas dessas semanticas sao definiveis a partir
de operadores monotonicos. Conseqiientemente, essas semanticas possuem propriedades
computacionais desejdveis tais como a existéncia de procedimentos construtivos (bottom-
up) e de procedimentos derivativos (top-down), que podem ser utilizados no calculo das
extensoes de uma teoria default.

Para estabelecer um relacionamento entre programas em légica e teorias defaults, a
idéia central é traduzir cada regra do programa numa regra default e entao comparar as
extensoes da teoria default com a seméantica do programa correspondente. Em [10], é
mostrado que a semantica dos modelos estaveis é um caso especial das teorias defaults
no sentido de Reiter. Em [29], esse resultado é generalizado para programas em ldgica
estendidos e semantica dos conjuntos resposta. Posteriormente, é mostrado que WFSX é
correto com relacao a interseccao de todas as extensoes no sentido de Reiter para a teoria
default correspondente quando essas extensoes existirem.

De um modo similar, nesta secao, sera demonstrado um resultado de corretude en-
volvendo WFSXpg; e extensoes IDL-LEI Como j& é sabido, regras de um programa em
l6gica da inconsisténcia epistémica que possuem literais defaults podem ser traduzidas em
defaults no sentido de IDL-LEI. Além disso, o conectivo “—” nao representa a implicacao
material, mas pode ser tratado como uma implicacao default. Feitas essas consideracoes,
¢ definida abaixo uma teoria default correspondente a um programa em légica da incon-

sisténcia epistémica:
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Defini¢ao 5.70 (Teoria default correspondente a um programa) Seja P um pro-
grama em ldgica da inconsisténcia epistémica. Diz-se que uma teoria default A = (W, D)

corresponde a P se e somente se

. Qs ey O
e Para cada regra o < «q,...,q, em P, com m > 0, existe um default %
pertencente a W;
e Para cada regra L? <— ay, ..., 0y, not by, ..., not b,,not c;?,...,not ¢,?,not =L em
) Q1,...,p:L,b1 ..., mbyC . e
P, comm,n,p > 0, existe um default —— : ,L‘7, — pertencente

a Dy
o Além dessas regras, nenhuma outra pertence a A.

A teoria default A = (W, D) correspondente a um programa em ldgica da incon-
sisténcia epistémica pode entao ser vista como uma teoria default em que a base mo-
notonica (W) é constituida por defaults (no sentido de Reiter) com a justificativa vazia e
a base nao monotonica (D), por defaults no sentido de IDL-LEI Uma extensao para essa

nova teoria pode ser calculada como segue:

Defini¢ao 5.71 (Extensao) Sejam E um conjunto de literais objetivos ou plausiveis e
A = (W, D) uma teoria default correspondente a um programa em ldgica da inconsisténcia
epistémica. Define-se

EO B {} SO

B = EU{a| 22 e W e {ay,...,am} C B} U

at,...,om:L,by ..., 2y e, e
{L?| 15---,Gm - Ly 1‘7[/?7_' n, 'C1, ,_‘I)ED},{al,...,Oém}gEi,

{_'Labla - -;bnacl?a - 'JCP?} N U;.ig E; = {}}

E é uma extensio de A sss E =] E;.

Essa teoria A é contraditoria se e somente se possui alguma extensao F tal que pelo
menos um dos pares {L, L}, {L?, =L} e {L,—~L?} estao presentes em F.

Para provar a corretude de WFMpg; de um programa em légica da inconsisténcia
epistémica P com relacdo a interseccao de todas as extensoes da teoria default A cor-

respondente a P, é apresentado o seguinte lema, que relaciona XSMpg; e as extensoes de
A.

Teorema 5.72 Sejam P um programa em ldgica da inconsisténcia epistémica e A =
(W, D) uma teoria default correspondente a P. Se A possui extensio e além disso, €
nao contraditoria, entdo toda extensao de A € igual a um modelo estdvel estendido da
inconsisténcia epistémica de P (XSMg(P)).
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(Prova)

Para provar este lema, vai-se demonstrar que se £ é uma extensao de A, entao ['(E) =
Eels(F)=FE,emquel el sao os operadores anti-monotonicos utilizados na defini¢ao
de WFSXg; baseada em pontos fixos alternados (defini¢ao 5.60).

e Se E ¢ uma extensao de A, I['(E) = E.

Se E é uma extensao de A, sabe-se que

— Para cada default d € W, d é do tipo W. Como E é uma extensao de A,

se {a1...,a,} C E, entdo o € E. Da defini¢ao 5.70 e desde que A nao é con-
traditorio, sabe-se que existe em P, uma regra do tipo « <— aq, . .., Qyy,, not = L7
caso « seja um literal objetivo L (resp. « < «q,...,amy,not =L caso « seja
um literal plausivel L?), em que se {«aq,...,a,} € E e —L? ¢ E (resp.
{ai,...,a,} CEe~-L¢E), entdo a € F;

Qa1,..., 0 L,by,...,mby e,

L?
E é uma extensao de A, se {aq,...,an} CE e {-Lby,....by,c17,...,¢7}

N E = {}, entdao L? € E. Da definicao 5.70, sabe-se que existe em P, uma

— Para cada default d € D, d é do tipo

regra do tipo L? <— a, ..., auy, not by, ..., not by, not ¢,?,...,not c,?,not -L,
em que se {a,...,an} € Ee {b,...,b,c17,...,¢,7, "L} N E = {}, entao
L? € E.

Desse resultado e da defini¢ao do operador T’y (defini¢ao 5.48), finalmente, obtém-se
que I'y(E) = E.
e Se FE é uma extensao de A, entao I'(E) = E.

Esta demonstracao ¢ similar ao caso acima para I'.

Desse modo, se F é uma extensao de A, entao ['(E) = F e I',(F) = E. Conseqiiente-
mente, ['T;(E) = E, ou seja, F é um XSMg; de P. O

Teorema 5.73 (Corretude) Sejam P um programa em ldgica da inconsisténcia epis-
témica e A a teoria default correspondente a P. Se A possui extensdo, entao para todo
literal objetivo ou plausivel o pertencente a WFMpg(P), a também pertence a intersecgdo

de todas as extensoes de A.
(Prova)

Quando A é uma teoria contraditéria, essa demonstracao é trivial. Nos demais casos,
tem-se que por defini¢do, se « € WFMpg;(P), entdao a pertence a todo XSMg(P). Em
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particular, pelo teorema 5.72, obtém-se que « pertence a todo XSMp;(P) = E para toda

extensao F de A. Entdo, o pertence a intersecgao de todas as extensoes (se existir pelo

menos uma) de A. O
Na defini¢ao 5.70, cada regra o < ay, . .., ,, de P é traduzida num default de Reiter.
Em vez disso, se tais regras fossem convertidas em férmulas LEI do tipo aj ..., a,, = «,

a teoria correspondente seria uma teoria IDL-LFEI. Entretanto, por traduzir a implicagao
< como sendo a implicacao material <=, o resultado de corretude obtido pelo teorema

5.73 nao seria mais valido:

Exemplo 5.74 Sejam P o programa em légica da inconsisténcia epistémica

c? < not ¢, not —b —c? b7
P=<¢ —c+b —a?
—a

e A = (W, D) a teoria IDL-LEI em que

b= — b? = —c? e
W:{:>c :>CeD: Cc?,b.

q —a?

WFMpg(P) = {—a,—a?,c?} Unot{a,a?, b,—b,b?,—=b?, ¢, —c,~c?}. Pela definicao A.20,
a tnica extensao F para A é E = Cp(W). Com isso, tem-se que ¢? € WFMpg(P), mas
c? ¢ E, contrariando o resultado da corretude entre WFMp,(P) e a interseccao de todas

as extensoes da teoria IDL-LFEI correspondente a P.

5.5 Resultados de complexidade

Um aspecto fundamental a ser levado em conta é o custo computacional de WFSXg;.
Em [93] é demonstrado que a complexidade do problema de decisao em WFS para pro-
gramas sem simbolos funcionais (Datalog) é polinomial. Posteriormente, em [2] é provado
que WFSX e conseqiientemente WFSXp também sao polinomiais. Nesta sub-secao é

mostrado que o mesmo pode ser dito a cerca de WFSXg;.

Teorema 5.75 O problema de decisao para qualquer programa em logica da inconsistén-
cia epistémica P sem simbolos funcionais é polinimial no tamanho da versao bdsica de
P.

(Prova)

Essa prova segue muito proxima a demonstragao sobre a complexidade de WFSX [2]
e WFX [93].
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Deve-se mostrar que o modelo bem fundado da inconsisténcia epistémica pode ser
construido em tempo polinomial. Para tanto, sera utilizada a definicao de WFMp; apre-
sentada pelo corolario 5.60.

Seja P’ um programa em logica da inconsisténcia epistémica. P’ deve estar de acordo
com alguns principios estabelecidos em IDL-LEI. Caso nao esteja, P’ deve passar pelas
transformacoes T} e T,. Pela transformacao 17, cada regra de L < (4,..., By, not v,.. .,
not v, de P' com m > 0 e n > 0 é substituida por L? < (31,..., Bm,not vi,...,not vy,
not =L. Quanto a transformacao 75, para cada regra a < f1,..., Bm,not v1,...,not v,
pertencente ao programa P’, é acrescentada a regra a? < (3,7, not v, ...,not v, se m = 1;
caso contrario, a? < Si,..., Bm,not v, ...,not v, é acrescentada a P’. Em todos esses
casos, percebe-se facilmente que tanto a computacao de 7T} quanto a dee T, podem ser
feitas em tempo polinomial no tamanho de Bp.

Assim, seja P o programa resultante e WFMpg;(P) =T Unot F. Segundo o corolario
5.60, a parte positiva 7' é o menor ponto fixo do operador I'T'y enquanto que a parte
negativa F' é igual a Bp — [',T'.

Até o ponto fixo ser alcancado, em qualquer estdgio T, da inducao, pelo menos um
elemento de Bp é adicionado a T,.1, logo o ponto fixo T deve ser alcancado em um
nimero polinomial de passos. Assim, uma vez determinado 7', F' é também determinado
em tempo polinomial. Com isso, somente resta provar que I'l',T,, pode ser encontrado
em tempo polinomial.

Para isso, é suficiente mostrar que para qualquer conjunto C' de literais objetivos e
plausiveis, a computacao de I'C e T';C' é polinomial. Desde que I';C' é igual a I'C' aplicado
a versao seminormal de um programa e claramente a versao seminormal é computavel em

tempo linear, basta mostrar que a computagao de I'C' é polinomial:

e A computacao de I'C' comeca retirando todas as regras cujo corpo contenha um
literal default not A (resp. not A?) tal que A? € C (resp. A € (). Claramente,

essa computacao é O(|C| * |P|);

e Em seguida, todos os literais default restantes sao retirados. Essa computacao é

O(|Pl);

e Finalmente, o operador Tp é aplicado ao programa resultante, que pode ser visto
como um programa em légica definido. E sabido que a computacao de Tp para tais

programas é polinomial.

Conseqiientemente, a computacao de I'C' é polinomial. O



Capitulo 6

Semantica Operacional para
Programas em Légica Estendidos da

Inconsistencia Epistémica

Na definicao de um procedimento de refutacao para programas em légica da incons-
sisténcia epistémica, aspectos concernentes ao principio da coeréncia, a recursao infinita
positiva e a recursao infinita através da negacao default devem ser tratados. Uma aborda-
gem desses aspectos é mostrada na secao 6.1 para programas em logica da inconsisténcia
epistémica basicos e serve de motivacao para a definicao de SLXgr na secao 6.2. Em
seguida, na secao 6.3, é demonstrada que essa definicao de SLXg; é correta e completa
com relacao a WFSXg; para programas basicos. Finalmente, na secao 6.4, sao discutidas

algumas questoes pertinentes ao problema da terminacao em SLXp;.

6.1 Introducao

Na definicao de procedimentos de refutacao para WFS, aspectos envolvendo recursoes
positivas infinitas e recursoes infinitas através da negacao por default devem ser conside-
rados. O primeiro caso conduz ao valor verdade falso para os literais envolvidos (existe
uma refutagao para not L e nenhuma refutagao para L em que L é um literal objetivo) e
o segundo caso conduz ao valor verdade indefinido (ndo existe refutagao para L nem para
not L).

Partindo dessas ponderagoes, em [20, 3] é definido um procedimento de refutacao para
WFSXp, chamado de SLX (Selection rules driven Linear resolution for eXtended logic
programs). Além disso, em SLX, sao introduzidos mecanismos que tratam do principio da
coeréncia. No resto, esse procedimento é similar a SLDNF' [50], em que literais objetivos

sem regras falham, <— [J é bem sucedido e literais resolvem com regras do programa mais

143
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a regra da negacao como falha.

Neste capitulo, é definido um procedimento de refutacao para WFSXg;, adaptando
SLX para levar em conta os literais plausiveis e as transformacoes T} e T5. Assim, baseado
na definicao de SLX, seguem as consideragoes abaixo:

Para programas em légica da inconsisténcia epistémica um exemplo simples de recursao
positiva infinita é dado pela regra o < « e de recursao infinita através da negacao por
default, pela regra L? <— not L?,not =L. Em WFMg;, no primeiro caso, obtém-se o valor
falso para a e no segundo caso, obtém-se o valor indefinido para L?. Um procedimento
de derivacao para programas em légica da inconsisténcia epistémica deve ser capaz de
lidar adequadamente com esses tipos de recursao para poder refletir os valores dos literais
envolvidos.que haja uma refutagao para not L? (resp. not L); do mesmo modo, no segundo
caso, obtém-se o valor verdade indefinido para L7, logo é desejavel que nao exista refutacao
para L? nem para not L.

Por ser baseado em semanticas bivaloradas, em SLDNF', se nao ha refutacao para L,
entao not L é bem sucedido; caso haja uma refutacao para L, entao not L falha. Desse
modo, L e not L nao podem falhar simultaneamente. Entretanto, esse raciocinio nao
pode ser empregado em procedimentos de refutacao para semanticas trivaloradas como a
WFS, pois para essas semanticas, uma falha para provar L simplesmente significa que L
nao é verdadeiro, ou seja, L pode ser falso ou indefinido.

Para lidar com isso, em [80, 77|, foram definidos procedimentos de derivagao que
consideram o status que é associado ao valor légico indefinido. Literais envolvidos em
recursao infinita através da negacao default recebem esse status.

Em [3, 20], em vez de considerar esse status extra, sao definidos dois tipos de drvores:
arvores T!, que provam a verdade em WFMp, e drvores TU?, que provam a nao falsidade
em WFMp. Com a introducao do operador “?” em programas em légica da inconsisténcia
epistémica, algumas adaptagoes com relacao a definicao de arvores T e TU devem ser
feitas.

Além disso, um programa em logica da inconsisténcia epistémica P nao precisa ne-
cessariamente estar de acordo com as retricoes sintaticas impostas pelas transformagoes
T, e Ty, pois as regras de expansao definidas abaixo para arvores T e TU simulam essas
transformagoes (Confira lema 6.12)

Definicao 6.1 (Arvores T ) Uma drvore T para um literal objetivo ou plausivel oo com
respeito a um programa em logica da inconsisténcia epistémica basico P € uma drvore
cuja raiz € rotulada com o e os os demais nds sao obtidos aplicando sucessivamente as

regras abaizo a partir da raiz. Na seqiéncia, L € um literal objetivo:

'Em que T vem do inglés True (verdadeiro).
2Em que TU vem do inglés True (verdadeiro) ou Undefined (indefinido).
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1. Para um no n rotulado com um literal objetivo L numa drvore T, seleciona-se a
regra
L+ (51, R (Sp

de P, em que todo 6;, 1 < i < p, é um literal objetivo ou plausivel. Os sucessores
de n sao os nds rotulados respectivamente com 6y, ...,0,. Em particular, se a regra

para L é um fato, entao o no sucessor € rotulado com [I;

2. Para um nd n rotulado com um literal plausivel L7 numa drvore T, seleciona-se a
reqgra
L? < 61,...,0p,n0t €1,...,n0t €

do programa P;

(a) Se g =0, ou seja, ndo hd literais default nessa regra, entdo os sucessores de n
sao os nos rotulados respectivamente com os literais 01, ...,0,. Além disso, se
p =1, o sucessor de n também pode ser rotulado com o literal ;7. Por fim, se

p,q =0, 0 no sucessor de n é rotulado com [;

(b) Se q >0, ou seja, hd literais default nessa regra, os sucessores de n sao 0s nds
rotulados respectivamente com 01,...,0p,not €,..., not €;,not =L. Se ¢ > 0
e p =1, os sucessores de n também podem ser rotulados respectivamente com

017, not €,...,not €;,not —L.

3. Para um nd n rotulado com um literal plausivel L? numa drvore T, seleciona-se a
reqgra

L < 6y,...,0,,no0t €,...,n0t ¢
do programa P;
(a) Se q =0 ep> 2, entdo os sucessores de n sio rotulados respectivamente com

os literais 01,..., 0,. Sendo, se ¢ =0 ep =1, o sucessor den é o no rotulado

com o literal 017 e se p,q =0, 0 nd sucessor de n é rotulado com [J;

(b) Se q > 0, os sucessores de n sdo 0s nds rotulados respectivamente com 6y, . . .,
dp,not €1,...,not €;,n0t ~L. Se q > 0 ep =1, os sucessores de n também

podem ser rotulados com 017, not €i,...,not €, not —L.

4. Nos demais casos, 0s nos sao folhas.
Arvores TU, por sua vez, sao definidas como segue:

Definicao 6.2 (Arvores TU) Similarmente o definicao acima, uma drvore TU para

um literal objetivo ou plausivel o com respeito a um programa em légica da inconsisténcia
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epistémica bdsico P € uma drvore cuja raiz € rotulada com « e os demais nos sao obtidos
aplicando sucessivamente as regras abaizo a partir da raiz. Na sequéncia, L € um literal

objetivo.

1. Para um né n rotulado com um literal objetivo L numa drvore TU, tem-se as se-

guintes possibilidades:

(a) Se existe uma drvore T bem sucedida para —L?, entao L é o rétulo de um nd

folha na drvore TU;

(b) Caso contrdrio, utiliza-se o mesmo procedimento apresentado na condi¢do 1 da
definicao 6.1.

2. Para um no n rotulado com um literal objetivo L? numa drvore TU, tem-se as
sequintes possibilidades:

(a) Se existe uma drvore T bem sucedida para —L, entdo L? é o rétulo de um nd

folha na drvore TU;

(b) Caso contrdrio, utiliza-se o mesmo procedimento apresentado nas condigoes 2
e 3 da definicao 6.1.

3. Nos demais casos, 0s nos sao folhas.

Como sera justificado posteriormente no exemplo 6.7, essa diferenca entre a expansao
em uma arvore T e em uma arvore TU estd relacionada a forma como o principio da
coeréncia é tratado em cada arvore. Em ambas as arvores, os nds folhas sao rotulados
com literais default, literais objetivos ou plausiveis sem regras para eles no programa ou
ainda com a clausula vazia [J. Se um né é rotulado com um literal objetivo ou plausivel
a, ele pode ser nao deterministicamente expandido de varias diferentes maneiras, corres-
pondendo as diferentes regras no programa para «. Na proxima definicao, é mostrado

como atribuir status aos nés das arvores T e TU.

Definigao 6.3 (Sucesso e falha de arvores T e TU) Cada né numa drvore T (resp.
drvore TU) tem um status associado que € falho ou bem sucedido. Todas as drvores
infinitas sao falhas. Uma drvore T (resp. darvore TU) finita é bem sucedida se sua raiz
¢ bem sucedida e falha se sua raiz € falha. O status de um ndé numa drvore finita é

determinado de acordo com as sequintes regras:
e Um nd folha rotulado com I é bem sucedido;,

e Um nd folha rotulado com um literal objetivo ou plausivel € falho,
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e Um nd folha n numa drvore T (resp. drvore TU) rotulado com not v € bem sucedido
sss todas as drvores TU (resp. drvores T) com raiz v, as drvores subsididrias de n,
sao falhas; n é falho sss existe uma drvore TU ( resp. drvore T) bem sucedida com

ralz o

e Um nd intermedidrio numa drvore T (resp. drvore TU) é bem sucedido sss todos os

seus filhos sao bem sucedidos e é falho sss pelo menos um de seus filhos € falho.

Apds aplicar essas regras, alguns nos podem ainda ter seus status indeterminados devido
a recursao negativa infinita. Em drvores T € atribuido a esses nos o status falho e em

arvores TU, o status bem sucedido.

Essa definicao guarda muitas semelhancas com a definicao de nés bem sucedidos e
falhos em SLDNF. No entanto, uma diferenca fundamental é que na definicao 6.3, arvores
infinitas sao consideradas falhas. Com isso, a regra da negagao como falha nao é neces-
sariamente finita. Esse conceito foi inicialmente introduzido na defini¢io de SLS [80].
Em programacao em légica da inconsisténcia epistémica, tal regra pode ser esbocada da

seguinte maneira:

Defini¢ao 6.4 (Regra da negacao como falha) Seja L um literal objetivo. Um literal
not o é bem sucedido sss toda derivacao para o for infinita ou falha. Caso contrdrio not «
¢ falho.

Na definicao de uma semantica operacional para um programa em légica da incon-
sisténcia epistémica P, a arvore T é utilizada para provar a verdade em WFMg; e a arvore
TU para provar a nao falsidade em WFMpg;. Isso quer dizer que a arvore T deve ser bem
sucedida para todos os literais que sao verdadeiros em WFMpg(P) e deve ser falha para to-
dos os literais que sao indefinidos ou falsos em WFMp;(P); por sua vez, a arvore TU deve
ser bem sucedida para todos os literais que sao verdadeiros ou indefinidos em WFMg; (P)
e falha para todos os literais que sao falsos em WFMpg;(P). Baseado nisso, na construgao
de procedimentos de prova para programas em logica da inconsisténcia epistémica sob a

WFEFMpg;, devem ser consideradas as seguintes relacoes:

e « é verdadeiro em WFMp(P) sss existe uma arvore T bem sucedida para «;
e « é falso em WFMpg(P) sss toda arvore TU para « é falha;

e Um literal « é indefinido sss toda arvore T para « é falha e existe uma arvore TU

bem sucedida para a.
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Desse modo, usando coordenadamente as arvores T e TU, é possivel facilmente deter-
minar o status de um né, mesmo que ele esteja envolvido em recursao infinita positiva ou

em recursao infinita através da negacao por default.

Exemplo 6.5 Seja P = {a? < a?}. Segundo a WFMpgy, a? é falso. Para estar de acordo
com a WFMg(P), toda arvore TU para a? deve ser falha. Como mostrado pela figura
6.1, a unica arvore TU para a? é infinita, portanto essa arvore é falha, obtendo, assim, o

resultado desejado.

Ve | Ve
Arvore TU : Arvore T
a? I
e
[
I falho
[
[
a? } : -a
: falho
|
[
: |
|
falho |

Figura 6.1: Recursao Infinita Positiva

No que tange ao problema da recursao infinita através da negacao default, ele pode

ser adequadamente tratado da seguinte maneira:

Exemplo 6.6 Seja P = {a? < not a?,not —a} um programa cujo literal a? esta en-
volvido em recursao infinita através da negacao default (a? depende de not a?). Pela
WFMpg(P), a? é indefinido, logo para estar de acordo com a WFMp;(P), toda arvore T
para a? deve ser falha e deve existir pelo menos uma arvore TU bem sucedida para a?.
Na construcao de uma arvore T para < a?, inicialmente, resolve-se essa meta com a 1nica,
regra de P. Como resultado, obtém-se dois filhos: not a? e not —a. Para encontrar o sta-
tus do né rotulado com not a?, deve-se construir uma arvore TU para a?. Se existir uma
arvore TU bem sucedida para a?, o literal not a? sera falho na arvore T; caso contrario,
not a? serd bem sucedido.

Para construir uma arvore TU para a?, deve-se inicialmente averiguar o status das
arvores T para —a. Como nao existe regra para —a em P, a arvore T para —a é falha.
Assim pela definicao 6.3, o status da arvore TU para a? é determinado resolvendo <+ a?
com as regras de P. Desde que a tnica regra para a? em P é a? < not a?,not —a,

obtém-se como noés filhos not a? e not —a. Logo, uma recursao em not a? através da
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negacao por default é encontrada (Veja figura 6.2. Como se estd numa derivacao que é
bem sucedida para literais verdadeiros ou indefinidos, not a? é bem sucedido na arvore
TU. Desde que nao ha nenhuma regra para —a, nao existe arvore T bem sucedida para
esse literal, portanto not —a é bem sucedido na arvore TU. Conseqiientemente, a? é bem
sucedido na arvore TU. Disso, conclui-se que not a? é falho na arvore T, resultando que
a? também ¢é falho na arvore T. Assim, como esperado, todas as arvores T para a? falham

e hd uma arvore TU bem sucedida para a?.

| |
| | Arvore T
| | 5
| | ar
. ' i |
Arvore T : Arvore TU :
-a | a? |
< -
| |
falho I | nota? not -a
| |
| | a
= .
| nota? ot -a | falho
| |
] ]

Figura 6.2: Recursao Infinita Negativa

Ainda resta fazer algumas consideracoes a cerca do tratamento do principio da coe-
réncia em arvores T e em arvores TU. No exemplo abaixo, para efeito de analise, serd

suprimida inicialmente as condicoes la e 2a da definicao 6.2.

Exemplo 6.7 Seja P = {b? + not a?,not —b; —a,—a? a?} cujo WFMpg; é igual a
{—a,a?,—a?,b7} Unot{a,—a,a?,b,—b, b7, —b?}.

Para provar que b? é verdadeiro em WFMpg;(P), deve-se contruir uma arvore T bem
sucedia para b7. Da tnica regra para b7, obtém-se os nés filhos not a? e not =b. Para
not a? ser bem sucedido na arvore T, toda arvore TU para a? deve ser falha. Todavia,
uma derivacao bem sucedida é obtida para a? numa arvore TU, logo not a? é falho na
arvore T (Figura 6.3(a)). No entanto, como —a é bem sucedido em WFMg;(P), por
coeréncia, not a? deve ser bem sucedido na arvore T.

Nesse sentido, para garantir a possibilidade de derivar um literal default por coeréncia,
sao introduzidas as condicoes la e 2a na definicao 6.2. Como j4 é sabido, um n6 rotulado

com o literal not L (resp. not L?) é bem sucedido numa arvore T sss toda drvore TU
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para L (resp. L?) é falha. Todavia, pela condigao 1a (resp. condigao 2a), se existe uma
arvore T bem sucedida para —L? (resp. —L), a arvore TU para L (resp. L?7) é falha.
Conseqiientemente, o né rotulado com not L (resp. not L?) é bem sucedido na arvore
T. Disso, pode-se concluir que a condicao la e a condicao 2a da definicao 6.2 garantem
a observancia ao principio da coeréncia nas arvores T, pois se existe uma arvore T bem
sucedida para =L (resp. =L?), entao o né rotulado com not L? (resp. not L) também é
bem sucedido nessa arvore. Naturalmente, as condicoes 1a e 2a também permitem derivar
literais default por coeréncia nas arvores TU.

Em suma, o principio da coeréncia impoe a verificacao de uma precondicao para a
aplicacao da resolucao sobre literais objetivos e plausiveis. Desse modo, retornando ao
exemplo 6.7, constata-se que ha uma arvore T bem sucedida para —a, portanto a? é falho
na arvore TU e not a? é bem sucedido na arvore T. O outro n6 folha da arvore T ¢é
rotulado com o literal not =b. Como nao ha nenhuma arvore TU bem sucedida para —b,
conclui-se que not —b e com isso b? sdo bem sucedidos na arvore T (Figura 6.3(b)).

Com isso, pode-se estabelecer que as duas principais diferencas entre as arvore T e
TU sao referentes ao trato da recursao infinita através da negacao default e na forma de
lidar com o principio da coeréncia. Para justificar a primeira diferenca, observe que um
n6 bem sucedido numa arvore T deve corresponder a um literal verdadeiro em WFMpg;.
Enquanto isso, um n6 bem sucedido numa arvore TU deve corresponder a um literal
verdadeiro ou indefinido em WFMpg;. Em WFEFMpg;, como a recursao infinita através da
negacao default conduz a um valor indefinido para os literais envolvidos, os nés rotulados
com esses literais devem ser falhos na arvore T e bem sucedidos na arvore TU.

No tocante a segunda diferenca, deve-se salientar que as arvores T e TU foram conce-
bidas para respectivamente implementarem os operadores I' e I'; utilizados na definicao
de WFMpg;. Por conta do principio da coeréncia, esses operadores sao distintos. Como
conseqiiéncia, as arvores T e TU também devem ser distintas. Por esse motivo, o uso
do status indefinido em vez das drvores T e TU é um elemento complicador a genera-
lizacao para programas estendidos, dentre eles os programas estendidos da inconsisténcia
epistemica. Em contrapartida, para programas normais em légica, o uso de arvores T e
TU pode ser equivalentemente trocado pela introducao do status indefinido, pois a 1nica
diferenca que restaria entre esses dois tipos de arvore estaria no sucesso ou falha de literais

envolvidos em recursao infinita através da negacao default.

6.2 Definicao de SLXg;

Baseado nas idéias apresentadas na secao anterior, aqui é definido um procedimento

de refutagao para programas em logica da inconsisténcia epistemica sob a WFSXg;, cha-
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| |
: Arvore T :
| |
| b? |
| |
Arvore TU : : Arvore TU
) | | -
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: not a ? not -b : falho
| |
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-a L a? | || -b
N ] ] N
| | nota? not =b | falho
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I I I

(b)

Figura 6.3: Derivagoes SLXg; do Exemplo 6.7

mado de SLXp; (Selection rules driven Linear resolution for eXtended logic programs of

Epistemic Inconsistency).

Definicao 6.8 (Refutagao e falha em SLXg;) Uma refutacio SLXgr-T (resp. refu-
tagio SLXpr-TU) para uma meta M em P é uma derivagio SLXg-T finita (resp de-
rivagio SLXp-TU finita) que termina com a meta vazia < OJ.

Uma deriva¢io SLXgr-T (resp. uma derivagio SLXgr-TU) para uma meta M em P
¢ uma SLXgr-T falha (resp. SLXgr-TU falha) sss essa derivag¢do ndo é uma refutagao,

ou seja, € infinita ou termina com uma meta diferente da meta vazia.

Definigao 6.9 (Derivagao SLXp-T) Seja P um programa em légica da inconsisténcia

epistémica e R uma regra computacional fixa, mas arbitrdria. Uma derivagcao SLXg-T
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My, My, ... para uma meta M em P através de R € definida como seque, em que My = M,
M; =< oq,...,ap,not Bi,..., not 3, e suponha que R seleciona o literal o; com 1 <

Jj < m. Dessa forma, tem-se que

o Se a; € um literal objetivo L e existe uma regra em P do tipo L < 6y, ...,0,, entdo
a meta derivada € <= o, ..., 05 1,01, .., 0p, Qji1, .., CQy, Ot Bi,...,n0t By;
o Se a; é um literal plausivel L? e hda uma regra em P do tipo L? < 6y,...,0,,n0t €,

..., not €, entao

— Se ¢ = 0, a meta derivada € < ai,...,05_1,01,...,0p,0j11,...,0m,n0t B,
... not B,. Além disso, se p = 1, a meta derivada também pode ser <+
iy 051,017, Qg1 ooy Oy 0t By, .. 00t By

— Se hd pelo menos um literal default nessa regra (¢ > 0), a meta derivada é
— g, .., 0 1,01,...,0p,n0t €,...,n0t €,n0t 2L, 0qq,...,0m,n0t Bi,...,
not f,. Seq >0 ep =1, a meta derivada também pode ser < o, ..., a;_1,

017, not €,...,not €g,not L, aji1,..., 0, not fi,...,not B,.

o Se a; € um literal plausivel L? e hd uma regra em P do tipo L < 61, ...,0,,not €,

., not €4, entao

— Seq=0c¢ep#1, ameta derivada é < oy,...,05_1,01,...,0p, Qjt1,..., 0y,
not Bi,...,not B,. Sendo, se q =0 ep =1, a meta derwada € < o, ...,a;_1,
N7, sty ey ot B, ... 0t By

— Se ¢ > 0, entao a meta derwada € < ai,...,0-1,01,...,0p, NOt €,...,
not €g,not =L, 0jq1,. .., 0m,n0t Bi,...,not B,. Seq>0ep=1, a meta deri-
vada também pode ser <— ay, ..., a;_1,017,n0t €,...,not e, not =L, ajiq,...,
Qm,not By, ...,not B,.

Por sua vez, se R seleciona o literal not B, com 1 < k < n, tem-se que

e Se nao existe nenhuma refutacio SLXgr-TU para B em P, entdo a meta derivada

€4 Qiy...,Qm,not By,...,not Br_1,not Bri1,...,n0t By;

Em qualquer outra circunstancia, M; € a ultima meta na derivacao.

Defini¢ao 6.10 (Derivagao SLXg-TU) Seja P um programa em légica da inconsis-
téncia epistémica e R uma regra computacional fixa, mas arbitriria. Uma derivacdo
SLXg-TU My, My, ..., para M em P através de R ¢ definida como seque, em que My =
M, M; =< o1,...,0m,,not Bi,...,not B, e suponha que R seleciona o literal o; com
1 < j <m. Dessa forma, tem-se que
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o Se a é um literal objetivo L, entdo

— Se existe uma refutacao SLXgr-T para —L7, M; € a ultima meta na derivagao;

— Senao, se existe uma regra em P do tipo L < 6y,...,9,, a meta derivada €

S, 01,01,y Oy Qg - e Oy 10t By, L ot B

— Caso contrdrio, M; ¢ a ultima meta na derivacdo.
o Se aj é um literal plausivel L?, entao

— Se existe uma refutacao SLXg-T para —L, entao M; € a ultima meta na

derivacao;
— Senao, se hda uma regra em P do tipo L? <= 61,...,0,,n0t €1,...,n0t €, entao
x Seq=0,ameta derwada é < oy,...,0; 1,01,...,0p, Qji1,...,0n,n0t B,
...,not B,. Além disso, se p = 1, a meta derivada também pode ser
Sy, 051,007, g, oo, ot B, not By
x Se q > 0, a meta derivada é < ay,...,a;_1,01,...,0p,n0t €,...,n0t €,
not =L, ajy1,...,0p,no0t Bi,...,n0t B,. Seq >0 ep =1, a meta de-
rivada também pode ser < ay,...,0_1,017,n0t €,...,not €, not —L,
Qi1 -y Qyy Ot By, ..., 00t By.
— Senao, se ha uma regra em P do tipo L < 6y,...,0p,n0t €1,...,n0t €4, entao
x Seq=0ep#1, ameta derivada é < ay,...,05_1,01,...,0p, Qj11,...,
Qs not Bi,...,not B,. Seq =0 ep =1, a meta derivada é < aq,...,
Qi 1,017, 1y .oy Oy, nOE By, ..o 00t By
x Se q > 0, a meta derivada é < ay,...,a;_1,01,...,0p,n0t €,...,n0t €,
not =L, a1, ..., 0m,not Bi,...,not B,. Seq>0ep=1, a meta deri-
vada também pode ser < aq, ..., 051,017, n0t €1,...,not €g,not L, aji1,
ey, not By, ..., not B,.

— Caso contrario, M; ¢ a ultima meta na derivacgado.
Por sua vez, se R seleciona o literal not B com 1 < k < n, tem-se que

e Se existe uma refutacao SLXg —T para <— B em P, entao M; € a ultima meta na

derivacao;

e Senao, se todas as derivacoes SLXgr— T para < By sao falhas em SLXpgr— T, entdo

a meta derwada € <— Qq, ..., Qy,,not B, ...,not Br_1, not Bri1,...,not B,.

e (Caso contrdrio, devido a recursao infinita através da negacgao default, pode ocorrer

que os itens anteriores nao sejam suficientes para determinar a meta derivada.
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Nesse caso, por definicdo, a meta derivada € também < aq,...,Qm,,not B, ...,

not Br_1, not Bri1,...,not By.

Exemplo 6.11 Considere o programa

P a? < not b?,not —a —b
b? < not —b =b?

Uma derivacao a partir de <—r a? é mostrada na figura 6.4. Como regra de computacao
é utilizada a que seleciona literais da esquerda para a direita. Na figura 6.4, esses literais

selecionados estao em negrito.

[ [ [
: : SLX EI-T :
| | a? |
| | o |
| | |
S:;X EI-T : SLX EI_TU : :
. | b? | |
} : ﬂ not b ?, not —|a:
| | |
: : : SLX EI_TU
| | not -a } i -a
O : : : falho
| | |
[ [ [
| | O |
| | O |

Figura 6.4: Derivacao SLXgr do exemplo 6.11

6.3 Corretude e completude de SLXg;

Nesta secao, é provada a corretude e a completude tedrica® do procedimento de de-
rivacao SLXg;. Essa prova baseia-se nas similaridades existentes entre a construcao de
tal procedimento e a definicao de WFSXg; em termos de pontos fixos alternados. Nesse
sentido, serd demonstrado que SLXg/-T computa a parte I' e SLXg-TU, a parte I's.

No lema abaixo, é demonstrado que as derivacoes SLXp-T e SLXg-TU para um

literal (objetivo, plausivel ou default) qualquer num programa em légica da inconsisténcia

3Na prética, semanticas bem fundadas de um modo geral ndo sdo computéveis [93]. Na teoria, a
completude pode ser obtida, admitindo a possibilidade da existéncia de mais do que w derivacoes para
construir uma, prova.
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epistémica P sao as mesmas para esse literal num programa Py, obtido de P aplicando

as transformagoes 17 e T5.

Lema 6.12 Seja P um programa em légica da inconsisténcia epistémica e Pgy o programa
obtido de P aplicando as transformacgoes Ty e Ty e M; =+ a, ..., qpy,not fB1,..., not 5,
uma meta. Eriste uma derivacio SLXgr-T (resp. SLXp-TU) de M;yq a partir de M;
em P através de uma regra computacional R sss existir uma deriva¢ao SLXg-T (resp.
SLXp-TU) de M;yy a partir de M; em Pg;.

(Prova)

=

Como usual, na demonstragao abaixo, ao se referir a literais, letras gregas minusculas
serao utilizadas para denotar literais objetivos ou plausiveis enquanto que letras romanas
irao denotar literais objetivos somente. Além disso, os resultados serao restritos as arvores
T. Para as arvores TU, a prova é similar. Assim, em M;, suponha que R selecione o literal

aj, com 1 < j < m. Numa derivagao SLXg;-T', pode-se tecer as seguintes consideragoes:

e Se o é um literal objetivo L e existe em P uma regra do tipo L < dy,...,dp, entao
Mgy =<4 0a1,...,0j 1,01,...,0p,Qjs1,-..,0m,n0t B, ..., not B,. Como essa regra

de P também pertence a Pgy, M;,, é derivado de M; em Pgy;

e Se o é um literal plausivel L? e existe em P uma regra L? < 6i,...,0,, entao
Mgy =<4 oq,...,05.1,01,...,0p, i1, .., 0y, n0t Bi,...,n0t B,. Se p=1, M,
também pode ser igual a < ay,...,q; 1,017, @ji1, ..., Gy, n0t P, ..., n0t B,. Por
definicao, em Ppy, existem as regras L? < ¢y,...,0, e também L? < §;7 se p = 1.
Desse modo, em ambos os casos, existe uma derivacao de M, a partir de M; em
Pgr;

e Se o é um literal plausivel L7 e existe em P uma regra L? < d1,...,0,,not €,. ..,
not €, com ¢ > 0, entao M; 1 =< i, ...,a;_1,01,...,0p,n0t €,...,n0t €5, n0t =L,
Qjg1s- -y Qp,not By, ...,not B,. Se p = 1, M;;; também pode ser igual a <
Qi ...,05-1,017,n0t €1,...,n0t €, not 2L, cjy1, ..., 0m,n0t i, ..., not f,. Como
Ppg; contém as regras L? < 01,...,0p, not €,...,not €, not =L e também L7 <
017, not €,..., not €,not =L se p = 1, novamente, em ambos o0s casos, existe uma

derivacao de M;,, em Ppg; a partir de M;;

e Se a; é um literal plausivel L? e existe em P uma regra L < 0;,...,0p, entao
Mi—l—l :<—CYl,...,CYj_l,(Sl,...,(Sp,Oéj+1,...,CYm,’I’LOtBl,...,TLOtﬁn sep;é leMiH =
— ooy, 051,007, 0G40, 0,0t By, ..., not B, se p = 1. Por sua vez, Pgy
possui a regra L? < d1,...,0,se p# 1 e L? <~ 6,7 se p = 1. Desse modo, M;; é

derivado em Ppg; a partir de M;;
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Se o é um literal plausivel L? e existe em P uma regra L < 01,...,0p,not €,...,
not €, com ¢ > 0, entao M; 1 =< a1, ...,a;_1,01,...,0p,n0t €,...,n0t €5, n0t =L,
Qjg1y -y Qp,not By, ...,not B,. Se p = 1, M;;; também pode ser igual a <
Qi ...,05-1,017,n0t €1, ...,n0t €g,not =L, ajiq,...,0m,not By, ..., not 3,. Como
Py contém as regras L? <— dy,...,0p,n0t €1,...,n0t €;,n0t =L e também L? <
017, not €,...,not €;,not =L se p =1, em ambos os casos, uma derivacao de M,

a partir de M, é encontrada em Pgr;

Em qualquer outra circunstancia, M; é a tltima meta da derivacao em P. Se «;
¢ um literal objetivo L, entao nao existe regra do tipo L < L;,...,L, para L
em P. Por definicao, nao existe regra para L em Pgy, logo M; é também a iltima
meta da derivacao em Pg;. Por sua vez, se a; é um literal plausivel L7, todas as
possibilidades de gerar regras para L? em Ppg; foram esgotadas. Isso implica que
nao ha regras para L? em Pgr, logo, mais uma vez, M; é a ultima meta da derivacao

em PEI-

Agora, suponha que R selecione o literal not fi, 1 < k < n:

Se nao existe uma refutacao SLXg-TU para [ em P, entao M; 1 = ¢ ay,...,
Q,not By, ... ,not Br_y,not Briq,...,not B,. Por sua vez, dos resultados a respeito
da derivacao SLXgr-TU, sabe-se que existe uma refutacao SLXg-TU para (5 em

Pg;. Portanto, em Pgr, M, também ¢é derivado;

Caso contrario, se existe refutacao SLXg-TU para [, em P, M; é a ultima meta
da derivagao. Dos resultados pertinentes a derivacao SLXg-TU, M; também ¢é a

ultima meta da derivacao em Ppgy.

(<)
Eventualmente, uma regra de Pr; pode nao pertencer a P. Assim, seja R uma regra

de selecao. Para as regras comuns aos dois programas, obviamente, tanto em SLXg-T

quanto em SLXg-TU, os literais imediatamente derivados através dessas regras a partir

de M; utilizando R serao os mesmos. Desse modo, na demonstracao abaixo, é suficiente

considerar as derivacoes que podem ter sido obtidas de regras nao comuns a P e Pgy.

Seja M =+ aq,...,qy,,not By,...,not B, uma meta e suponha que numa derivacao

SLXgr-T, R selecione o literal a;j, com 1 < j < m. Com isso, tem-se os seguintes casos:

e Se a; é um literal plausivel L? e existe em Pg; uma regra L? < ¢6y,...,d, comp > 0
ep# 1, entdo My = < 1,..., 01,01, ...,0p, Qjs1, ..., 0, n0t By, ..., not B,.
Por definicao, P contém a regra L < d1,...,0, ou L? < 01,...,9,. Em ambos os

casos, M, é derivado de M; em P;
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e Se a; ¢ um literal plausivel L? e existe em Pp; uma regra L? <— L7, entao M;;; =

—o, .o, DY gy, g, not By, ..o not B, No tocante a P, sabe-se que
P contém a regra L < Ly ou L? < L;. Em ambos os casos, M, é derivado de M;
em P;

e Se «; é um literal plausivel L? e existe em Ppy umaregra L? <— 6y,...,0,,not €q,. ..,
not €z, not =L, com p,qg > 0 e p # 1, entdao My, = < oq,...,05.1,01,...,
dp,not €1, ...,n0t €4, n0t 2L, tji1,. .., 0, not By,...,notP,. Por sua vez, P pos-
sui as regras L < 6y,...,0p,n0t €1,...,n0t €, ou L <= 6y,...,0,,n0t €1,...,n0t €,

not =L ou ainda variacoes dessas duas regras substituindo o literal L por L?. Em

qualquer um desses casos, M;., é derivado de M; em P;

e Se o ¢ um literal plausivel L? e existe em Pgp; uma regra L? < L7, not ¢,
...,not €,not =L, com g > 0, entao My =< a,...,a;_1,L17,not €,...,not ¢,
not =L,ajy1,...,0m,not Bi,...,not 3,. Entretanto, P possui a regra L < L,
not €,...,not ¢, ou L <= Ly, not €;,...,not e, not =L ou ainda variagoes dessas
duas regras substituindo os literais L ou L; respectivamente por L? ou L;?. Em

qualquer um desses casos, M;.; é derivado em P a partir de M;;

e Caso contrdrio, se o; é um literal objetivo L e nao existe regra para L em Pgy, entao
M; é a ultima meta da derivagao. Por definicao, em P, nao existe regra para L ou
existe uma regra L < 0y,...,0,,€1,...,€6, com ¢ > 0. Em ambos os casos, M; é a
ultima meta da derivacao em P. Senao, se «; ¢ um literal plausivel L7 e nao existe
regra para L? em Pgr, também nao existe regra para L? em P. Conseqiientemente,

M; é a ultima meta da derivacao tanto em P quanto em Pgj.
Agora, suponha que R selecione o literal not fi, 1 < k < n:

e Se nao existe uma refutacao SLXg-TU para B em Pgr, entao M; 1 = < aq,. ..,
Qyny N0t By, ..., not Br_1,not Biii,...,not B,. Por sua vez, dos resultados referentes
as derivacoes SLXg-TU, sabe-se que também existe uma refutacao SLXg-TU para

Br em P. Conseqiientemente, M;,; também é derivado em P;

e (Caso contrario, se existe uma refutacao SLXpg-TU para (B, em Pgy, entao M; é a
ultima meta da derivacao. Dos resultados pertinentes a derivacao SLXg-TU, M;

também é a ultima meta da derivacao em P.

Com isso, tanto em P quanto em Pgj, a meta derivada M;,, vai ser a mesma. O

Sendo assim, no restante deste capitulo, pode-se assumir sem perda de generalidade
que os programas em légica da inconsisténcia epistémica ja estao nesse formato sintatico

estabelecido por 77 e Tb.



6.3. Corretude e completude de SLX gy 158

Além disso, para secundar esta prova de corretude e completude, serao atribuidos
niveis tanto a derivacao SLXg-T quanto a SLXg-TU de modo que o nivel de uma
derivacao estabeleca qual passo da definicao de WFMp; estd sendo computado. Como
ficara evidente no transcorrer desta prova, nao ha necessidade de atribuir niveis a SLXg;-T
falhos nem a refutagoes SLXg-TU, pois tais derivagoes nao contribuem para provar quais
literais pertencem a WFMpg;.

O nivel de uma refutacao SLXgr-T reflete a profundidade das chamadas as derivagoes
subsididrias que sao necessarias na refutacao. O seu valor pode ser determinado a par-
tir dos literais selecionados de cada meta. Numa refutacao SLXg-T, se esse literal é
objetivo ou plausivel, de imediato, nao ha necessidade alguma de derivacao subsididria.
Conseqiientemente, o nivel desse literal é igual ao de seu filho (imediato). Para uma
refutacao SLXgr-T de um literal default, todas as derivagoes subsididarias devem falhar,
portanto deve-se considerar o méximo (mais precisamente, o menor limite superior para o
caso infinito) das profundidades de todas as derivagdes TU utilizadas na prova desse lite-
ral. Desse modo, a profundidade necessaria para remover todos os literais de uma meta é
o maximo dos niveis associados com cada literal na meta. Finalmente, para provar < [,

nenhuma derivacao subsidiaria é utilizada, logo o seu nivel associado é 0.

Defini¢ao 6.13 (Nivel de uma refutagao SLXy-T) O nivel de qualquer refutagdio
SLXpr-T € determinado pelo nivel de sua raiz. Os niveis dos nos sdo definidos como

seque, em que M; € uma meta e M;,1 € o no filho de M;:

e Seja M; uma meta numa refutacio cujo proximo literal selecionado é um literal

objetivo ou plausivel. O nivel de M; € igual ao nivel de M; ;

e Seja M; uma meta numa refutacdo cujo proximo literal selecionado é um literal
default not [ e seja & o limite superior ordinal (mdzimo no caso finito) dos niveis
de todo SLXg;-TU falho para < 3. O nivel de M; € igual ao valor mdximo entre §

e o nivel de M;,;

e O nivel de + O ¢ 0.

Similarmente, o nivel de um SLXpg-TU falho reflete a profundidade das chamadas
necessarias para falhar as derivacoes subsidiarias. Claramente, a falha de uma derivacao
¢ unicamente determinada pela sua tdltima meta M,,. Para ser mais preciso, pelo literal
selecionado de M,,. Caso seja um literal objetivo L (resp. literal plausivel L?), duas
razoes podem ter ocasionado a falha na derivacao SLXg-TU: nao hé regras para L
(resp. L?) no programa em questao ou existe uma refutacao SLXp-T para —L7 (resp.
—L). No primeiro caso, nao ha necessidade alguma de derivacao subsididria para falhar

L (resp. L?), logo o nivel de M,, é 0. No outro caso, deve-se encontrar uma refutacao
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SLXp-T para —L? (resp. —L). Vérias podem existir, mas é suficiente considerar a que
tem profundidade minima. Além disso, como houve uma chamada extra para refutar esse
literal, é acrescentado uma unidade ao valor obtido. Por outro lado, caso seja selecionado
em M, um literal default not 5, uma SLXg;-TU serd encontrada se existir uma refutacao
SLXp-T para . Assim, para determinar o nivel de M,,, mais uma vez, dessas refutacoes
SLXpr-T, é suficiente considerar a que tem profundidade minima e em seguida acrescentar
a esse valor a unidade. O incremento de uma unidade no nivel nesse tipo de derivacao
estd relacionado ao incremento de indices dos I;s na seqiiéncia para construcao de WFMpg;

somente apos a aplicacao dos dois operadores I" e I'.

Defini¢ao 6.14 (Nivel de SLXy-TU falho) SLXp-TU falho infinito tem nivel 0. No
que tange a SLXgr-TU falho finito, o seu nivel € o de sua ultima meta M, . Seja Ly, o

literal selecionado de M, :

e Seja Ly um literal objetivo L (resp. literal plausivel L?). Caso nao haja nenhuma
regra para L (resp. L?), o nivel de M,, é 0; sendo, o nivel de M,, é a+ 1, em que «

¢ 0o minimo dos niveis de todas as refutagoes SLXgr-T para < —L? (resp. <— —L).

o Se L; é um literal default not 3, entao o nivel de M,, é a+1, em que o é 0 minimo

dos niveis de todas as refutacoes SLXgr-T para < (3.

No lema abaixo, a existéncia de seqiiéncias em que alguns literais default sao removidos
para aplicar os operadores I' e I'; é relacionada a remocao de literais defaults nas derivacoes
SLXE[— T e SLXE]— TU.

Lema 6.15 (Implementacao de I' e I'y por SLXp—T e SLXp—TU) Sejam I uma
interpretacao e P, um programa em légica da inconsisténcia epistémica. Considere uma
deriva¢ao SLXg-T (resp. derivagao SLXg-TU) para o em P, construida de acordo
com definicao 6.9 (resp. 6.10), exceto que os literais default selecionados not 8 sao bem
sucedidos e imediatamente removidos das drvores se f ¢ 1. Caso contrdrio, sao falhos.
Assim sendo, o € T'I (resp. o € T'xI) sss a deriva¢ao SLXgr-T (resp. SLXg-TU) para

a € finita e termina com a meta vazia.

(Prova)

A demonstracao desse resultado sera feita somente para SLXg-TU, que é mais com-
plexa. Para SLXpg-T, a prova é similar. Assim, por inducao sob a altura h da arvore
de derivacao SLXp-TU, serda mostrado que existe uma refutacao SLXg-TU de altura h
para « sss a € Tg. Vale ressaltar que uma derivagao constituida somente pelo né raiz

possui altura 0.
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Base indutiva

h = 1 Uma refutacao SLXg-TU em P possui altura 1 sss pelo menos um dos seguintes

itens for verificado:

1. A raiz de SLXp;-TU é um literal objetivo L (resp. literal plausivel L?) para o qual

ha em P uma regra da forma
L (resp. L?)

em que todo SLXg;-T para —~L? (resp. —L) é falho. Disso, obtém-se que SLXg-TU
para not —L? (resp. not =L) é bem sucedido, ou seja, =L? ¢ I (resp. =L ¢ I);

2. A raiz de SLXg-TU é um literal plausivel L? para o qual ha em P uma regra da

forma
L? < not ay,...,not a,,not =L (n > 0),

em que todo SLXg-T para —L é falho e todo literal default not aq,...,not ay, é
bem sucedido em SLXp-TU, ou seja, oy ¢ I,...,«, ¢ I,-L ¢ I.

Por outro lado, qualquer literal objetivo L pertence a Tg sss existe em P; uma regra
da forma L < not —L?7 associada a regra L em P talI que =L? ¢ I. Além disso,
qualquer literal plausivel L? pertence a Tg sss existe em P; uma regra da forma
L? < not —L associada a regra L? em P tall que =L ¢ I ou existe em P; uma regra
L? < not ay,...,not a,,not =L associada a regra L? <— not aq,...,not a,,not =L
em P tal que oy ¢ I,...,a,, ¢ I,—L ¢ I. Com isso, estd demonstrado o resultado

desse lema para a base indutiva.

Passo indutivo

Assume-se que existe uma refutacao SLXgr-TU de altura h para um literal o em P sss
S Tg. Na seqiiéncia, os resultados sao limitados as refutagoes SLXg-TU para literais
plausi\;eis. A demonstracao envolvendo literais objetivos é similar. Desse modo, existe
uma refutacao SLXg-TU de altura h + 1 para um literal plausivel L? em P sss ha uma
regra em P da forma

L? «—ay,...,q, (m>0)

ou da forma

L? «+ «ay,...,qm,not B,...,not B,,not =L  (m,n > 0),
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tal que nao existe refutacao SLXg-T para —L e todos os literais defaults not gy, ...,
not B,,not =L sao bem sucedidos na derivacao SLXp-TU. Portanto, 5y ¢ I,...,[0, ¢

I,-L ¢ I. Além disso, as derivacoes SLXg-TU para «q,...,q, sdo bem sucedidas de
altura < h.
Por hipotese de inducao, as derivacoes SLXg-TU de altura h para aq, ..., o, sao bem

sucedidas sss
h h
o ETL,...,am ETL.
I I

Com isso, existe uma refutacao SLXg;-TU para L7 de altura h+ 1 sss existe em P, uma
regra da forma
L? < aq,...,q,,not =L

ou da forma
L? < ay,...,qm,not By,...,not B,,not =L  (m,n > 0)

talque Sy ¢ I,...,8, ¢ [,-L & 1Ie

aleTg,...,amETg
I I

sss L? € Tg“. O
Para demonstrar a corretude de SLXgr, a computacao executada em SLXp-T e

SLXpr-TU é relacionada com os operadores I' e 'y incluindo também os literais defaults.

Lema 6.16 Sejam P um programa em logica da inconsisténcia epistémica, o, um literal
objetivo ou plausivel e I;, um elemento da seqiéncia de interpretacoes construido na

definicao de WFMpgr de P pelo teorema 5.62. Nesse caso, tem-se que:
e Se hd uma refutacao SLXgr-T para <— o em P com nivel < 1, entao o € I;,1;

e Se todas as derivacoes SLXg;-TU para < o em P sdao falhas com nivel < @, entdo
(0% g_ﬁ Fs[z

(Prova)

A prova desses resultados sera feita por inducao transfinita sobre i:

Limites ordinais: Por simplicidade, na demonstracao envolvendo os limites ordinais,

sera separada o caso do limite ordinal ser igual a 0 dos demais.

Seja 6 = 0 um limite ordinal. Se ha uma refutacdo SLXg-T para <— o em P de nivel
0, entao todos os literais default not Si,...,not 3,, com n > 0, presentes nessa derivacao

sao bem sucedidos de nivel 0. Com isso, todo SLXg-TU para (;, 1 < i < n, é falho com
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nivel 0. Do resultado abaixo envolvendo SLXpg;-TU falho com nivel = 0, conclui-se que
B; ¢ T'yly. 1 < i < n. Disso, resulta que hd uma refutacao SLXg-T para < o em =~

Tslo"
Pelo lema 6.15, a € I'T's 1y, ou seja, o € 1.

Para outros limites ordinais ¢ diferentes de 0, se ha uma refutacao SLXg-T para
+— «a em P de nivel < §, entdo todos os seus literais default not Si,...,not [,, com
n > 0, presentes nessa derivacao sao bem sucedidos com todas as derivagoes SLXg-TU
subsididrias para < f;, 1 < i < n, sendo falhas com nivel < ¢. Por hipétese, 3; ¢ T'sI5,
1 <4 < n. Portanto, existe uma refutacao SLXg;-T para < a em %}5. Pelo lema 6.15,
a € I'l'yly, ou seja, o € I5,q.

Deve-se, agora, considerar as derivagoes SLXp-TU falhas com nivel 0. Assumir que
toda derivacao SLXp-TU para < « é falha com nivel 0 equivale a dizer que para todo
literal L; (resp. L;?) presente nessas derivagoes, nao existe refutacdo SLXpg-T para —L,?
(resp. =L,) e todos os literais default presentes em qualquer dessas derivacoes SLXpr-TU
sao bem sucedidos. Além disso, toda derivacdo SLXp-TU para < « ¢é infinita ou ter-
mina com uma meta cujo proximo literal selecionado é um literal objetivo ou plausivel.
Portanto, toda derivacao SLXp;-TU para < « é falha em %. Pelo lema 6.15, o ¢ T's 1.

Para outros limites ordinais ¢ além de 0, assume-se que todo SLXg-TU para < « é
falho com nivel < §. Assim, em cada SLXp;-TU para < «, existe pelo menos um literal
L; (resp. L;?) com uma refutacdo SLXp-T bem sucedida para —L;? (resp. —L;) de
nivel A < § ou existe pelo menos um literal default not 5 com SLXg-T bem sucedido
para 3 de nivel A < 6. Por hipétese, no primeiro caso, obtém-se que —~L;? € I (resp.
—=L; € I ;1) enquanto que pelo segundo caso, § € I ;. Com isso, toda SLXp-TU para

+— a em ﬁ é falha. Pelo lema 6.15, o ¢ I's | J, 5 Ix41. Disso, resulta que o ¢ I';I.

Passo indutivo: A prova do passo indutivo é similar a exibida acima para limites
ordinais diferentes de 0. Na seqiiéncia, serao mostrados os resultados para derivacoes
SLXpr-TU. No tocante as derivacoes SLXg;-T, a prova é similar.

Para os sucessores ordinais, assume-se que todo SLXp,-TU para < « é falho com
nivel < § 4+ 1. Assim, em cada SLXg-TU para < «, existe pelo menos um literal L;
(resp. L;?) com uma refutagdo SLXp-T bem sucedida para —L;? (resp. —L;) de nivel
< ¢ ou existe pelo menos um literal default not 5 com SLXg-T bem sucedido para 3 de

nivel < . Por hipdtese, no primeiro caso, obtém-se que =L,? € I5y (resp. =L; € I5;q)

enquanto que pelo segundo caso, 8 € I5,;. Com isso, todo SLXg-TU para <— o em I;%
é falha. Pelo lema 6.15, a ¢ T['s 15, . O

No teorema abaixo, é provada a corretude de SLXg;.

Teorema 6.17 (Corretude de SLXg) Sejam P um programa em ldgica da inconsis-

téncia epistémica e o um literal objetivo ou plausivel. Se hd refutacao SLXgr-T para
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+— «a em P, entio o € WFMpg;(P). Similarmente, se hd uma refutagio SLXp-T para
< not a em P, entao not « € WFMpg;(P).

(Prova)

Se ha uma refutacao SLXg-T para a em P, os resultados seguem imediatamente do
item 1 do lema 6.16 e da monotonicidade de I'T;.

Se ha uma refutacao SLXg-T para not a com nivel i, entao todas as derivacoes
SLXpr-TU para < « sao falhas e de nivel < i. Pelo item 2 do lema 6.16, tem-se que
a ¢ T,

Seja Iy o menor ponto fixo de I'T'y. Como I'T'y é monotonico, I; C Iy, isto é, para
qualquer literal objetivo ou plausivel o, o € I; = o € I5. Por antimonotonicidade de
[y, « € Tyl = a € [';I;. Da contrapositiva dessa regra, obtém-se que o ¢ I';I; =
a ¢ Tsl;. Como a ¢ T',I;, conclui-se que a ¢ T'sl5. Pelo teorema 5.62, resulta que
not « € WFMpg;(P). O

A prova da completude é similar a da corretude para SLXp;. Nesse sentido, é apre-

sentado o lema abaixo, que é a “volta” do lema 6.16.

Lema 6.18 Sejam P um programa em logica da inconsisténcia epistémica, o, um literal
objetivo ou plausivel e I;, um elemento da sequéncia de intepretacoes construidas para

definir WFMpg; de P. Dessa forma, existe uma regra de selecao R tal que
1. Se a € I, entao existe uma refutacio SLXgr-T para <— o em P com nivel < i.

2. Se a ¢ T'x1I;, entdo todas as derivagoes SLXp-TU para < o em P sao falhas com

nivel < 1.

(Prova)

Seja R uma regra de selecao que comeca selecionando todos os literais objetivos ou
plausiveis. Os literais defaults sao selecionados posteriormente da seguinte maneira: not «
é selecionado antes de not o' se hd um j na seqiiéncia de I; tal que o € I; e o/ ¢ I;.

Limite ordinal: Mais uma vez, por simplicidade, serd separado o caso do limite
ordinal ser igual a 0 dos demais.

Seja i = 0, um limite ordinal. Por definicao, se « € I, a € I'T4{}. Pelo lema 6.15,
existe refutacao SLXp-T para < a em %i{}. Isso quer dizer que existe uma derivagao
SLXpr-T para < a em P tal que para todo literal default not § presente nessa derivacao,
p ¢ T's{}. Pelo item 2 deste lema, sabe-se que existe uma deriva¢do SLXp;-T para < «

em P tal que para todo literal default not 3 presente nessa derivagao, todo SLXg-TU
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para (3 é falho com nivel 0. Conseqiientemente, existe uma refutacao SLXg-T para < «
em P com nivel 0.

Seja ¢ = ¢. Para outros limites ordinais ¢ diferentes de 0, se a € I5, 1, por definicao
a € I'T,I5. Pelo lema 6.15, existe refutacao SLXg-T para < o em %}5' Disso resulta
que existe uma derivagao SLXp-T para < « em P tal que para todo literal default
not (3 presente nessa derivagao, 8 ¢ ['sI;. Pelo item 2 deste lema, conclui-se que existe
uma derivacao SLXg;-T para < o em P tal que para todo literal default not 8 presente
nessa derivacao, todo SLXg-TU para 3 é falho com nivel < §. Desse modo, existe uma

refutacao SLXg;-T para < o em P com nivel <.

Agora, serd considerado o caso das derivagoes SLXg-TU de nivel 0. Pelo lema 6.15,
se a ¢ T's I, entao toda derivacao SLXp-TU para o em 1;_; é infinita ou termina com um
meta cujo literal selecionado é um literal objetivo ou plausivel 5. Além disso, nao existe
regra para [ em P;. Portanto, toda derivacao SLXg-TU para < a em P é infinita ou
termina com um meta cujo literal selecionado é um literal objetivo ou plausivel sem regra
para ele em P. Portanto, toda derivacao SLXg-TU para <— o em P é falha com nivel 0.

Seja i = §. Para limites ordinais § diferentes de 0, se o ¢ T'sIs, entao pelo lema

Ps
Is

literal selecionado é um literal objetivo ou plausivel. Isso quer dizer que toda derivacao

6.15, toda derivacao SLXg-TU para o em == é infinita ou termina com um meta cujo
SLXpr-TU para < «a em P é infinita ou termina com uma meta cujo literal selecionado
é um literal objetivo ou plausivel ou ainda termina com uma meta cujo literal default
selecionado é not 3 com [ € I;.

Se a derivacao SLXp-TU para a em P é infinita, ela sera falha com nivel 0. Por seu
turno, se essa derivacao termina com um literal objetivo L (resp. literal plausivel L?), ha
duas possibilidades: se nao existir nenhuma regra em P para L (resp. L?), tal derivagao
é falha com nivel 0; caso contrario, =L? € I5 (resp. =L € I5). Entao, do item 1 deste
lema, obtém-se que hd uma refutagdo SLXp;-T para —L? (resp. —L) em P com nivel
<6 — 1. Com isso, a derivacao SLXp-TU para « é falha com nivel < §. Finalmente, se
a derivacao terminar com not (3 tal que g € I5, entao, mais uma vez, do item 1, obtém-se
que ha uma refutacao SLXp;-T para < [ com nivel < d — 1. Desse modo, por definicao,
o nivel dessa derivacao é <.

Observe que essa ultima condicao envolvendo os literais defaults somente é possivel
por causa da regra de selecao R. Caso contrdrio, a derivacao poderia terminar com uma

meta cujo literal default selecionado fosse not 3 com € I, e 3 ¢ I5 em que A > ¢.

Passo indutivo: Assume-se que os itens 1 e 2 do lema sao verificados para §. Deve-se
provar que os itens 1 e 2 também valem para § 4+ 1. Essa prova é similar a anterior quando
os limites ordinais sao diferentes de 0. Por brevidade, a demonstracao sera restrita ao

item 1.
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Suponha que « € Ij, 5, por definicao o € I''yI5,1. Pelo lema 6.15, existe refutacao
P
Pslsyr”
< « em P tal que para todo literal default not 5 presente nessa derivacao, f ¢ ['sI5;.

SLXg-T para < « em Disso resulta que existe uma derivacao SLXp-T para
Por hipdtese de inducao e pelo item 2, sabe-se que existe uma derivacao SLXp;-T para
+ «a em P tal que para todo literal default not 3 presente nessa derivacao, SLXp-TU
para [ é falho com nivel < § + 1. Conseqiientemente, existe uma refutacao SLXp;-T para
o em P com nivel < ¢§ + 1. O

Observe que na prova do item 1 nunca ¢ utilizada a regra de selecao especial. Desse
modo, para derivagoes SLXgr-T, regras de selecao arbitrarias podem ser utilizadas. Além
disso, no item 2, o tnico uso da regra R é o de garantir que o nivel de todas derivacoes
SLXpr-TU falhas possuem realmente o nivel < 7. Isso é necessario para provar o lema
por inducao. Entretanto, é claro que se ao utilizar R, toda derivacao SLXg-TU para
< « ¢é falha, o mesmo ocorre com uma regra de selecao arbitraria, embora com um nivel
possivelmente maior. Esse é o motivo pelo qual nao ha necessidade de considerar essa

regra de selecao especial no teorema abaixo:

Teorema 6.19 (Completude tedrica de SLXg) Seja P um programa em ldgica da
inconsisténcia epistémica e o um literal objetivo ou plausivel. Se « € WFMpg;(P), entdo
existe uma refutagao SLXgr-T para < « em P. Do mesmo modo, se not « € WFMp(P),

entao existe uma refutacao SLXpr-T para < not o em P.

(Prova)

Se « € WFMpg;(P), a prova segue do item 1 do lema 6.18 e da monotonicidade de
I'T,.

Suponha que not o € WFMpg;(P). Pela definicdo de WFMpgy, existe 0 tal que I5 é o
menor ponto fixo de I'Ty com « ¢ T';I;. Pelo item 2 do lema 6.18, obtém-se que qualquer
SLXpr-TU para < a em P é falha. Desse modo, existe uma refutacao SLXg/-T em P
para < not «. O

Esses métodos também permitem detectar programas contraditorios.

Corolario 6.20 Um programa em légica da inconsisténcia epistémica P é contraditorio
sss existe L € Bp tal que hd refutagoes SLXp-T para < {L,—L} ou < {L?,—L} ou
ainda para <— {L,~L7}.

(Prova)

A prova desse corolario segue diretamente da definicaio de WFMpg; e da corretude e
completude de SLXp;:
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Um programa em légica da inconsisténcia epistémica P é contraditdrio sss existe L €
Bp tal que {L,—L}, {L?,-L} ou {L,—~L?} pertencem a WFMp (P) sss existe L € Bp
tal que ha respectivamente refuta¢des SLXp-T para <— {L,—L} ou < {L?,-L} ou
— {L, —lL?}. O

6.4 Implementacao de SLXg;

Apesar de ser correto e completo, o procedimento de derivacao SLXp; da forma
como foi definido na secao 6.2 nao é efetivo mesmo para programas basicos sem simbolos
funcionais. Isso ocorre porque nenhum mecanismo foi implementado para detectar ciclos.
Assim, a terminagao desse método nao é garantida.

Em [20], é apresentado um método que resolve o problema da terminagao para pro-
gramas em légica estendidos bésicos sem simbolos funcionais. Com esse objetivo, sao
introduzidas regras que podam o espaco de busca, eliminando tanto a recursao infinita
através de ciclos positivos quanto a recursao infinita através da negacao por default. Para
detectar as recursoes do primeiro tipo, sao atribuidos a cada literal L de toda arvore T ou
TU o conjunto de ancestrais locais de L (sem inclui-lo) naquela drvore. Por sua vez, para
detectar a recursao infinita através da negacao default, sao atribuidos a cada literal L das
arvores subsididrias (T e TU) o conjunto de seus ancestrais globais, que levam em con-
sideracdo a derivagao inteira. Para a drvore principal (nao subsididria) ndo é necessario
atribuir ancestrais globais, pois além de serem iguais aos locais, a recursao através da
negacao default se existir, somente podera ser detectada nas arvores subsididrias.

Essas regras de podas apresentadas em [20] para SLX poderao ser diretamente adap-
tadas para SLXpr, garantido, assim, a terminacao para programas em logica da incon-
sisténcia epistémica com base de Herbrand finita. Tais regras nao serao apresentadas
neste trabalho.

Embora utilizem dois tipos de derivagoes, em métodos como o SLXgz; o tamanho da
prova nao ¢é duplicado. Em vez disso, cada tipo de derivacao pode ser simplesmente visto
com o status bindrio (bem sucedido ou falho) ligado a derivagdo padrao de um modo
que em arvores T, o status dos nés rotulados com literais envolvidos na recursao infinita
através da negacao default sao falhos e em arvores TU, esses nds sao bem sucedidos. Uma

implementacao do meta-interpretador para SLXg; é mostrada no apéndice B.



Capitulo 7

Conclusao

Neste trabalho, é definido o conceito de programacao em légica estendida da incon-
sisténcia epistémica, unindo contribui¢oes de duas importantes areas de Inteligéncia Artifi-
cial: programacao em légica e formalizacao do raciocinio nao monotoénico. Em particular,
¢ promovida a introducao no ambito de programagao em logica de resultados obtidos em
IDL-LET enquanto que é proporcionado a IDL-LEI mecanismos automaticos de prova
computacionalmente eficientes.

Programas em logica estendidos da inconsisténcia epistémica ampliam a visao tradi-
cional de programas em légica, introduzindo a negacao explicita, o operador epistémico
definido em LFEI, uma nova leitura para a regra da negacao como falha e um tratamento
paraconsistente das contradigoes. Tais programas sao interpretados declarativamente por
WFSXg; e proceduralmente por SLXg;.

Reconhecidamente, WFSXp é uma das semanticas mais adequadas para programas
em logica estendidos [21]. Na definicdo de WFSXg;, buscou-se preservar caracteristicas
estruturais de WFSXp como por exemplo a coeréncia. Em boa medida, pode-se afir-
mar que as unicas diferencas entre WFSXg e WFSXp sao decorrentes da introducao do
operador epistémico “?” em programas em logica estendidos da inconsisténcia epistémica.

Para ressaltar essa simetria entre ambas as semanticas, assim como na definicao de
WFSXp em [20], sao demonstradas trés defini¢oes equivalentes para WFSXg;. No entanto,
WFSXgr corrige os problemas verificados em WFSXp, valendo-se, para tanto, do principio
da excecao primeiro, do operador epistémico “?” e da interpretacao de regras com literais
defaults como defaults no sentido de IDL-LEIL

Como evidenciado em [66, 67, 65, 54], no tocante a interagao de regras de inferéncia
conflitantes nao monotonicas, ha um mal entendimento generalizado na comunidade de
pesquisadores em légica. Importantes elucidacoes nesse sentido foram elaboradas por
Marcelino Pequeno em [65] com a definigdo do principio da excegao primeiro. Por estar

de acordo com esse principio, em IDL-LEI, nao é verificado o problema da extensao

167
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anomala que ocorre na légica default de Reiter.

Uma das originalidades deste trabalho incide na transcricao dessa discussao para o
mundo da programagao em légica. De fato, das semanticas nao monotonicas paracon-
sistentes pesquisadas, WFSXg; é a tnica a estar de acordo com o principio da excecao
primeiro. Como conseqiiéncia, WFSXg; apresenta solucoes mais significativas do que es-
sas semanticas. A grosso modo, pode-se afirmar que WFSXp; esta para IDL-LEI assim
como WFSXp esta para a logica default de Reiter.

Além disso, importantes resultados tanto de cunho tedrico quanto pratico foram ob-
tidos. Um desses resultados é a demonstracao da corretude de WFSXpg; com respeito
a interseccao de todas as extensdes (quando existirem) da teoria IDL-LEI correspon-
dente. Isso quer dizer que WFSXg; proporciona mecanismos corretos para o calculo da
interseccao de todas as extensoes de uma importante classe de teorias IDL-LFEI. Ademais,
assim como WFSXp, o problema da decisao em WFSXg; possui complexidade linear para
programas sem simbolos funcionais.

Voltando-se para aspectos mais operacionais, é definido e implementado SLXpz; para
programas bdsicos a partir de SLX [3, 20]. Um outro importante resultado é a demons-
tracao da corretude e completude de SLXp; com relacao a WFSXgr. Desse modo, SLX gy
pode ser entendido como a contrapartida procedural para a apresentacao declarativa de
WESXgr.

7.1 Contextualizacao

Esta dissertacao insere-se dentro de um solido corpo de pesquisas em formalizacao
do raciocinio que vem sendo desenvolvido na Laboratério de Inteligéncia Artificial (LIA)
da Universidade Federal do Ceard (UFC), envolvendo os pesquisadores Tarcisio Pequeno,
Marcelino Pequeno, Ana Teresa Martins e os colaboradores mais proximos Jean-Yves
Béziau e Arthur Buchsbaum. A dissertacao foi amplamente beneficiada, em sua ela-
boracao, do ambiente proficuo proporcionado pelo projeto PROTEM-LOGIA, que envol-
veu sete instituicoes no Brasil e duas no exterior [51].

Como vem sendo destacado nos tltimos anos, o grupo de Loégica do LIA possui im-
portantes contribuicoes no estudo da compreensao e formalizacao do raciocinio do senso
comum [66, 67, 65, 54]; em especial, na defini¢do do principio da exce¢do primeiro e no
entendimento da paraconsisténcia como uma propriedade complementar a nao monotoni-
cidade.

Especificamente, no contexto das pesquisas desenvolvidas no LIA, esta dissertacao
insere-se como uma aplicagao para programas em logica dos resultados obtidos pelo grupo.

Isso proporcionou a definicio de uma ferramenta computacionalmente eficiente que nao
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apresenta muitos dos problemas verificados em outras aplicacoes similares..

7.2 Trabalhos Futuros

Dando continuidade a este trabalho, deve-se apresentar uma definicao de WFSXg; para
programas com variaveis. Com base nos resultados obtidos para WFSXp, conjectura-se
que ambas as versoes de WFSXg (com e sem varidveis) sejam equivalentes. Para alcangar
uma analise meramente logica, sera definida uma teoria de modelos baseada numa légica
multivalorada para WFSXg;. Também serao examinadas maneiras de embutir WFSX g
em WFS.

Em [25, 24], Dix exibiu uma série de propriedades estruturais que idealmente uma
semantica de programagao em légica deveria possuir. Das semanticas paraconsistentes
de programas em légica analisadas, apenas WFSXp satisfaz todas essas propriedades.
Devido a sua simetria com WFSXp, conjectura-se que WFSXg; também esteja de acordo
com todas essas propriedades. Esse é um importante resultado a ser demonstrado.

Como ¢ sabido, semanticas paraconsistentes de programas em légica sao comumente
vistas como um passo intermedidrio para alcancar a revisao de crenca. Nesse sentido,
pretende-se introduzir mecanismos de revisao de crenca na definicao de WFSXg; para
restaurar a consisténcia quando isso for adequado.

Por estar relacionada a IDL-LEI, em WFSXg;, o operador epistémico “?” nao é
adjuntivo, ou seja, de « < (f,...,,)? nao se obtém a < 3,7,...,5,7. Mesmo sendo
desejado em alguns casos, esse cardter nao adjuntivo conduz a resultados pouco intuitivos®.
Entretanto, num trabalho recente [13], Arthur Buschsbaum, Tarcisio Pequeno e Marcelino
Pequeno definiram uma nova versao para LFEI que nao mais apresenta esse problema. Um
interessante trabalho futuro seria a apresentacao de uma nova definicao para WESXg;
baseada nessa nova definicao de IDL-LEI.

No tocante a SLXp;, uma imediata melhoria passa pela introducao de mecanismos
para detectar a existéncia de lagos na derivagao e com isso, garantir a terminagao para
programas finitos. Em [20], esse problema é tratado com a introdugdo de regras que
podam o espaco de busca das arvores de refutacao, eliminando tanto as recursoes ciclicas
positivas quanto as recursoes ciclicas através da negacao default.

Além dos propdsitos ja mencionados, junto com a construcao deste trabalho, existe
o objetivo subjacente, mas nem por isso menos relevante, de ressaltar a importancia do
raciocinio paraconsistente e em especial, da naturalidade e intuitividade do principio da
excecao primeiro e do operador epistémico “?”. Com a WFSXg;, espera-se também ter

alcancado esse objetivo.

!Confira se¢do A.2.
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Capitulo A

Loégica Default, LEI e IDL

A.1 Légica Default de Reiter

A linguagem da légica default no sentido de Reiter é obtida da linguagem da légica
de primeira ordem (L) acrescida de uma nova entidade sintatica, um default, que possui
a seguinte forma genérica:

A:B
S C
em que A, B e C sao formulas da logica de primeira ordem. A é chamado de pré-requisito
do default; B ¢é a justificativa do default e C'é o seu conseqiiente ou conclusdo. Um default
é fechado sss A, B e C'sao sentencas.
Um default normal é da forma
A:B

B
e um default seminormal é da forma
A:BAD
B )

em que A, B e D sao férmulas da légica de primeira ordem.

Definigao A.1 (Teoria default) Uma teoria default A no sentido de Reiter é um par
(W,D), em que W é um conjunto de férmulas fechadas da ldgica de primeira ordem,
utilizado para a representa¢do das informagoes absolutas (base monotonica) e D é um
conjunto de defaults, utilizado para a representacao das informagdes retratdveis (base nao

monotonica). Uma teoria default é fechada se todos os seus defaults sao fechados.

Uma teoria default é normal se todos os seus defaults sao normais. Teorias defaults
que contém somente defaults semi-normais ou normais sao chamadas de semi-normais. Se
a teoria possui pelo menos um default que nao seja normal nem seminormal, é chamada

de arbitraria.
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Intuitivamente, um default fechado pode ser compreendido como uma regra de in-
feréncia tal que se A é provado na teoria e B é consistente com esta teoria, entao C é
também provado na teoria. Observe que a negacao da justificativa trabalha como uma
premissa negativa para a inferéncia do conseqiiente (B é consistente com a teoria sss =B
nao pertence a teoria).

Na definicao abaixo, é apresentado o conceito de dedutivamente fechado:

Definicao A.2 Seja I' um conjunto de formulas fechadas de uma linguagem L e v uma
formula fechada de L. Entao Th(I') = {v | T F ~}. T € dedutivamente fechado sss
Th(T) =T.

O conjunto de teoremas de uma teoria default é chamado de eztensdo. Uma extensao
pode ser vista como um conjunto dedutivamente fechado de crencas induzidas pela regra
default da teoria como uma maneira de completar as colecoes parciais W de fatos do
mundo. Segundo Reiter, uma extensdo E para uma teoria default A = (W, D) deve

satisfazer as seguintes propriedades:
e W CE,
e E é dedutivamente fechado (Th(E) = E);

e E é maximal com respeito aos defaults aplicdaveis, ou seja, para um default A éB,

se A€ Fe—-B¢ F,entao C € E.

A partir dessa intuicao, em teorias defaults fechadas, uma extensao pode ser definida

como segue.

Definigao A.3 [82] Seja A = (W, D) uma teoria default fechada. Para qualquer conjunto
S de formulas bem formadas e fechadas, seja T'(S) o menor conjunto satisfazendo as

sequintes trés propriedades:
e W CT(S);
o Th(I'(5)) =T(5);

. SeAéB €D, AcT(S) e-B¢S, entao C € T'(S).

Um conjunto de formulas bem formadas e fechadas E é uma extensdo para A sss

['(E) = E, ou seja, E é um ponto fixo do operador T'.

Alternativamente, uma extensao para uma teoria default pode ser definida da seguinte

maneira;:
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Teorema A.4 [82] Sejam E C L um conjunto de férmulas bem formadas e fechadas e
A = (W, D) uma teoria default fechada. Define-se

EO = W
A:B , >
Eii = THE)U{C| =5} €D, em quei>0,A€ E; e-B¢|JE
=0

o
E é uma extensao para A sss E = |J E;.
i=0

Exemplo A.5 Seja A = (W, D) uma teoria default no sentido de Reiter com
W ={A, B}

D = {AC:,C, B;(?C }, em que A, B e C é a representagdo proposicional para

férmulas de primeira ordem.

Das defini¢oes acima, tem-se que essa teoria possui duas extensoes:

A.2 LEI

Diz-se que existe uma inconsisténcia ontologica na descricao de um estado de coisas
quando uma inconsisténcia é intrinseca a esse estado de coisas. Por outro lado, diz-se que
existe uma inconsisténcia epistémica na descricao de um estado de coisas quando uma
inconsisténcia é resultado da falta de conhecimento sobre o estado de coisas.

Para formalizar a nogao de inconsisténcia epistémica, é apresentada a LEI(Logic of
FEpistemic Inconsistency). Trata-se de um ldégica paraconsistente que extrai conclusoes
significativas de contradigcoes resultantes do raciocinio sobre o conhecimento incompleto.

As definigoes abaixo seguem como em [54].

A.2.1 Definicoes

A linguagem de LFEI, denotada por L, é definida a partir da linguagem £ da légica
classica de primeira ordem acrescida de férmulas sufixadas pelo operador epistémico 7,
que sao utilizadas para representar as declaracoes plausiveis. A linguagem L7 é definida

sobre um alfabeto A, que é mostrado abaixo:

Definigao A.6 (Alfabeto A) Seja A= (V,C,F,P,0,Q,{(,)}) em que

e V € o conjunto contdvel de varidveis x,y, z, . . .;
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e C ¢ o conjunto contavel de simbolos constantes a,b,c,...;

o F ¢é o conjunto contdvel de simbolos funcionais f,g,h,...;

e P € o conjunto contdvel de simbolos predicados P, Py, Py, .. .;
e O ¢ o conjunto de conectivos {V,\,—,=1,7};

e Q ¢ o conjunto de quantificadores {V,3};

e {(,)} é o conjunto de simbolos de pontuagdo.

Termos sao definidos como usualmente. As férmulas da légica cldssica de primeira

ordem sao chamadas de formulas 7-livre e serao denotadas por letras romanas maitsculas

(A, B,C,...).
Definigao A.7 (?-Férmula: «,f,7,...)

1. Se A é um formula ?-livre, entao A € uma ?-formula;

2. Se a € uma ?-formula, entdo —~« e «? sao ?-formulas;

3. Se a e 8 sdo ?-formulas, entdo aV B,a N e a = [ sio formulas;

4. Se a é uma ?-formula e € uma varidvel, entdo Vra e Jxa sdao ?-formulas;

5. Nada mais € ?-formula.

Numa 7-féormula «, “?” pode ou nao ocorrer. ?-férmulas serao simplesmente chamadas

de féormulas LFEI e serao denotadas pelas letras gregas «a;, 3,7, .. ..

Definigao A.8 (Linguagem L, da LEI) A linguagem da LEI é o conjunto de formulas

LEI ou equivalentemente o conjunto de ?-férmulas.
Além disso, é definido o conceito de formulas ?-fechadas:

Definigao A.9 (Férmula ?-fechada) Uma férmula o € fechada se toda formula até-

mica em « estd sob o escopo de 7. Formalmente
1. a? € uma formula ?-fechada;

2. Se a e [ sao formulas ?-fechadas, entdo —~a, a A B, aV B, a = [, Vra e Jxa sao

formulas ?-fechadas;

LEm [67], € utilizado o simbolo —.
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Em LFEI sao identificados dois tipos de contradicao: ontoldgica e epistémica.

Definigao A.10 (Contradi¢do ontoldgica 1) | =aA—-A ou L = AAN—a, em que A

¢ obtido de a retirando todas as ocorréncias, se existir alguma, de 7 em .

Definigao A.11 (Contradi¢ao epistémica) oA —«, em que hd pelo menos uma ocor-

réncia de 7 em «.

Na apresentacao dos axiomas abaixo, contradicoes epistémicas serao paraconsisten-
temente toleradas enquanto que a contradi¢cao ontoldgica ird conduzir a trivializacao do

calculo axiomaético.

A.2.2 Axiomas e Regras

Para a formulacao de uma axiomética para a LEI, em [14], foram apresentados certos

principios. Nesta secao, sao destacados alguns deles:

e — deve comportar-se como a negacao classica para formulas ?-livre e como a negacao
paraconsistente para féormulas com “?”. Desde que tais férmulas sao pretendidas
representar conclusoes plausiveis, um conflito entre elas nao é forte o suficiente para

trivializar e deve ser paraconsistentemente tolerado;

e refletindo o fato que todo conhecimento irrefutavel é também plausivel, deve-se ter

a = «? como uma tese em LEI;

e plausibilidade nao acarreta irrefutabilidade, ou seja, a? = «a nao deve ser teorema
em LEI;

e se o é uma férmula ?-fechada, entao a < a7 deve ser um teorema em LFEI Isso que

dizer que 7 adicionais sao supérfluos.

Por convencao, serd utilizado ~ « para representar férmulas do tipo o = p A —p,
em que « ¢ uma formula LEI e p é uma letra proposicional arbitraria. Feitas essas
consideracoes, é apresentada abaixo os axiomas e regras de inferéncia de LEI para o caso

proposicional:
e Axiomas Proposicionais Basicos

I. (=-1) a=(@=a)

2. (=-2) (@=p)=(a=B=7)=(=7)
o, o=

3. (MP) 3
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4. (AN—=1)
5. (A —2)
6. (A —3)
7. (Vv—1)
8. (V—2)
9. (V—3)
10. (= —3)

alf=a«a

alNp=p

a= (= aAp)

a= (aVpj)

B = (aVp)
(a=7)=((B=7)=(aVi=a)

(a=p)=a) =«

e Axiomas Proposicionais para a Negacao LFEI Paraconsistente

1 (=—1)
2. (= —2)
3. (- —3)
4. (- —4)

1. (7-1)
2. (7—2)
3. (7—3)
4. (7—4)
5. (7 — 5)
6. (7 —6)
7. (2-7)
8. (7—8)

~(a =) e (an—p)
~(aAf) & (mav-p)
~(aVp) & (man-p)

e =Ne

(¢ = B) = ((« = =B) = —a)
a=a?

a?? = a?

(a? = 87)? = (a? = (47)

(aV pB)? = (a?V p?)

(ma)? & =(a?)
a=f

a? = 37
[0

~((~a)?

183

Na definicao da axiomatica de LEI, foram mantidas quase todas os axiomas proposici-

onais basicos da légica cldssica. Entretanto, para garantir um tratamento paraconsistente

para férmulas com ocorréncia de ?, reductio ad absurdum ((o« = f) = (@ = =f) = —«)

é restrito as férmulas ?-livre (axioma 7 — 1). Para recuperar parte do poder dedutivo da

implicagao perdido com essa restrigao, é introduzida a Lei de Peirce (axioma = —3) como

axioma de LFEI. Enquanto isso, na logica classica, a Lei de Peirce é derivada de reductio

ad absurdum.
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Essa forma restrita de reductio ad absurdum também conduz ao enfraquecimento da
negacao paraconsistente de LEI Para salvaguardar o poder dedutivo de —, sao introdu-
zidos na axiomdatica de LFEI, alguns teoremas cldssicos como o da dupla negacao e o da
distuibuicao de — sobre =, A e V.

Os axiomas MP, (7 —7) e (7 — 8) sao regras de inferéncia. Desses axiomas, apenas
MP pode ser equivalentemente escrito sob a forma implicativa (a« A (« = ) = (3). Para
ressaltar essa diferenca, é utilizada uma barra dupla nas regras (? —7) e (? — 8).

Casos as regras de inferéncia (? — 7) e (? — 8) fossem escritas sob a forma implica-
tiva, a? = « seria um teorema de LFEI, ou seja, obter-se-ia o resultado indesejado que
conhecimento plausivel implica conhecimento irrefutavel.

Em conjunc¢ao com modus ponens (MP), a regra (? — 7) possibilita a derivacao de 7
de a = (8 e . Esse tipo de raciocinio representa o principal mecanismo de propagacao
de “?” através de inferéncias.

Algumas das principais propriedades da axiomatica de LFEI sao mostradas abaixo.

Suas respectivas demonstragoes podem ser encontradas em [14].

Teorema A.12 Todo teorema da logica clissica também é um teorema para as formulas
?-livre em LEI.

Corolario A.13 A negacdo — comporta-se classicamente para formulas ?-livre em LEL
1. (A= B)= ((A= -B) = —A)
2.F—A=A

Teorema A.14 O simbolo ~ realmente se comporta como a negacdao cldssica.
I.F(a=0)= (a=p)=>~a
2. Frv~a = o

Teorema A.15 Toda regra de introducao e eliminac¢ao de N e V utilizada na logica

classica também € vdlida em LEL

A.3 IDL

Em [66], é argumentado que uma conclusio resultante de um default (conclusao re-
futdvel) nunca deve ter o mesmo status epistémico de uma conclusao irrefutavel, obtida
por dedugao. Para assinalar essa diferenca, é definida a teoria default IDL (Inconsistent

Default Logic), em que a conclusao de todo default é sufixada com o operador epistémico
((‘777
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Definigao A.16 Uma teoria default IDL é um par (W, D), em que W é uma colegio de

formulas da linguagem L, de LEI e D é um conjunto de regras defaults do tipo

A:B;C
B?
em que A, B,C sao férmulas de L,;. A € chamado de pré-requisito; B ¢ a justificativa
normal, C € a justificativa seminormal e B? € a conclusao ou consequente. Um default é
fechado sss A, B, e C nao possuem nenhuma ocorréncia de varidveis livres®. Uma teoria
default IDL ¢ fechada se todos os seus defaults sao fechados.

Em IDL é implementada a idéia de acomodar visoes conflitantes numa mesma ex-
tensao. Assim, se ABiL(;C ¢ uma regra default de uma teoria IDL, =B? nao bloqueia
a aplicagao dessa regra.. Para tanto, seria necessario —B. Por seu turno, pela sua parte
seminormal, =C'? é o suficiente para impedir a aplicacao dessa regra. Essa caraciteristica
permite que IDL esteja de acordo com o principio da exce¢do primeiro [65], que privilegia
a derivacao da excecao da regra default em detrimento da aplicacdo da prépria regra.
Caracteristicamente, a logica default de Reiter nao esta de acordo com esse principio.
Uma outra diferenca de IDL com relacao a logica default de Reiter é que IDL mantém
conclusoes contraditérias epistémicas 57 e —(/37). Essa tipo de contradicao é tolerado sem
trivializar, permitindo agrupar essa contradicao numa tnica extensao.

Assim como na teoria default de Reiter, as extensoes de uma teoria IDL podem ser
calculadas a partir de uma definicao de ponto fixo. Para apresentar essa definicao, algumas

convencoes foram adotadas:

Definigao A.17 (Operadores conseqiiéncia LEI e IDL)
e Operador conseqiiéncia LEI: Cn : 2% — L,
e Operador conseqiiéncia IDL: Cp : 27 — L,

Desde que defaults nao sao férmulas, e sim, regras, serd utilizado uma forma indexada
para operadores conseqiiéncia IDL com o conjunto D da teoria default subjacente como

um subescrito. A relagdo de sequentes IDL também sera indexada por D:
Definicao A.18 (Relagao de seqiientes LEI e IDL)

e Relacdo de seqiientes LEI: F: 257 x 2%

e Relacdo de seqiientes IDL: ~op: 257 x 2%

2 Varidveis livres em Lo sdo definidas como na ldgica cldssica: confira definicdo 2.5.



A.3. IDL 186

Os operadores conseqiiéncia estao relacionados com as relacoes de seqiientes pelas

seguintes equacoes:
Definicao A.19 (Corretude e completude da relagao de seqiiente)

e o€ Cn(l) sssT Fa
e ac Cp(W) ssspvp

Definicao A.20 (Extensao IDL) Sejam L, uma linguagem de primeira ordem para a
LEI; D, um conjunto de defaults; W, uma cole¢io de fatos pertencentes a Lo; (W, D),
uma teoria default IDL fechada; Cn, o operador consequéncia da LEI e Cp, o operador
consequéncia IDL sobre qualquer conjunto S de formulas em L, indexada pelo conjunto
D de defaults e definida como seque: Cp(S) € o conjunto minimal de formulas em Lo que

satisfaz as sequintes propriedades:
2. Cn(Cp(S)) = Cp(S);

3. Se O‘B—Q“Y €D, a? € Cp(S), =B e (—7)? & S, entio B? € Cp(S).
Um conjunto de formulas E é uma extensao para (W, D) sss Cp(F) = E, ou seja, FE €

um ponto fixo do operador Cp.
Exemplo A.21 Seja A = (W, D) uma teoria IDL, em que

W = {A, B}

D ={ AC:,?C, B_:C?,C }, em que A, B e C é a representacdo proposicional para

férmulas de L.

Das definicoes acima, tem-se que essa teoria possui uma tunica extensao:

E=Th(WuU{C?,-C?})

Como pode ser constatado no exemplo A.5, o caso acima quando transcrito na légica
default de Reiter possui duas extensoes.

Baseado nas definigoes A.10 e A.11, a nocao de consisténcia e contradicdo em teo-
rias IDL é diferente da apresentada em outras légicas defaults. De um lado, sabe-se
que contradicoes epistémicas sao paraconsistentemente toleradas sem trivializar uma ex-
tensao. Em contrapartida, contradicoes ontoldgicas trivializam uma extensao, deixando-a

inconsistente.
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Definicdo A.22 (Teoria IDL inconsistente) Uma teoria default IDL A € inconsis-

tente sss ela possui uma extensdo inconsistente.

Embora em IDL, conclusoes conflitantes sejam agrupadas numa unica extensao, em
LEI, a base monotonica de uma teoria IDL, essas conclusoes nao sao misturadas. Isso
quer dizer que LEI nao é adjuntivo ao considerar férmulas com “?”, ou seja, de “a?” e
“B7” nao se obtém “(a A $)?”, embora se tenha “a? A 37”. Devido a essa propriedade,

alguns resultados nao intuitivos sao evitados como no exemplo abaixo [67].

Exemplo A.23 (Extensoes nao sao misturadas) Tem-se que

voa(z) : rapido(x)
rapido(z)?

—woa(z) : prudente(z)
prudente(z)?

rapido(z) A prudente(z) = perfeito-viajante(x)

e as seguintes conclusoes defaults “voa(Teo)?” e “—woa(Teo)?”.

Utilizando a regra (? — 7) da axiomédtica de LFEI, da terceira declaracdo, obtém-se

(rdpido(z) A prudente(x))? = perfeito-viajante(x)?

Dos dois defaults acimas e de “voa(Teo)?” e “—woa(Teo)?”, obtém-se respectiva-
mente “(rdpido(Teo)” e “prudente(Teo))?”. Desse resultado, nao é razoavel concluir
“perfeito-viajante( Teo)?”, pois as conclusoes defaults “voa(Teo)?” e “—woa(Teo)?” supos-
tamente pertencem a extensoes distintas na teoria default de Reiter. Em outras palavras,
“YVigpr a7 A BT = (a A B)?.

No entanto, as vezes, é desejavel combinar conclusoes plausiveis defaults que deveriam
estar numa mesma extensao. Isso é ilustrado em [67] num outro exemplo: suponha
que foram obtidas as conclusoes “Tem-Casco(Incitatus)?” e “Quadripede(Incitatus)?”.

Ademais, sabe-se que
Tem-Casco(z) A Quadripede(z) = Eqiino(x)

Desses resultados, é razoavel concluir “Eqiino(Incitatus)?”, mas nao é possivel no
calculo de LFEI pelos motivos ja explicados no exemplo anterior.

Para resolver esse problema, em trabalho recente [13], Arthur Buschsbaum, Tarcisio
Pequeno e Marcelino Pequeno definiram uma nova versao para LFEI, que apresenta um

carater adjuntivo ao considerar as féormulas com “?” quando isso for desejavel.



Capitulo B

Implementacao de SLXg;

Yot oo To o To o o o 1o o o To o ToTo o o 1o o ot o ToTo o o o oo Jo ToTo o o o o o Jo ToTo o o o o o o To oo o o o o o To T o o o o o T o
%» XSB é um software gratuito que pode ser obtido pelo enderego

% eletrdnico

% http://www.cs.sunysb.edu/ sbprolog/xsb-page.html

b

%» SLXEI é um pré-processador de programas em légica da

yA inconsisténcia epistémica sob a semdntica WFSXEI em

/» programas normais equivalentes para XSB.

b

% SLXEI foi desenvolvido a partir da implementagdo para SLX,

% cujos autores sdo Jose J. Alferes (jja@dmat.uevora.pt) e

b Luis Moniz Pereira(lmp@di.fct.unl.pt).
TotoToTo oo oo ToTo 1o o o ToTo o o o To ToTo 1o o o ToTo o o o ToTo o o ToTo o o o To T o o o To 1o o o ToToTo o o To T o o o To o o o Jo oo o o o
b Operators definition %

Voo oo oo 1o o 1o o oo oo oo o o o o o o o o o o o o T To o To T oo oo oo oo oo oo o oo o o o o o To T T T oo o o

op(950,fy , ’-’
:-= op(950,fy , not
:- op(950,fy , naf
:— op(950,fy , und
:~ op(950,fy , ’7’

% Explicit negation
% Negation as failure Bodies
% Negation as failure query

% Undefined query

N N N N N\

% Plausible query

dynamic toCompile/0, hasTop/1, hasRules/1, inBody/1.

%hslxei_comp compila o arquivo.
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slxei_comp(File) :-
assert (toCompile),
retractall (hasTop(_)), retractall(hasRules(_)),
retractall(inBody(_)),
loadFile(File),
retract (toCompile),
compileFileName (File,NameAux),
retext (NameAux,Name),
[Name] .

compileFileName(File, Name) :-
name (File,FN),
name (Name, [116,109,112|FN]). 7% tmp....

retext (NameAux ,Name) : -
name (NameAux ,NamePAscii),
((append (NameAscii, [46,112] ,NamePAscii));
(append (NameAscii, [46,80] ,NamePAscii))),
name (Name, NameAscii),!.

retext (NameAux ,NameAux) .

loadFile(File) :-
retractall(’$loaded_clause’(_,_,_)),
see(File),
load_clause,
seen,
predicates_are_loaded(File),
load_preds,

end_of_loading.

load_clause :-
read(C),
( C = end_of_file -> true;

( process_clause(C), load_clause ) ).

load_preds :-



one_template (HH),
findall( clause(TheClause,Type),

’$loaded_clause’ (HH,TheClause,Type), Clauses),
t_1(Clauses),
findall( clause(TheClause,Type),

’$loaded_clause’ (HH,TheClause,Type), ClausesT_1),
t_2(ClausesT_1),
findall( clause(TheClause,Type),

’$loaded_clause’ (HH,TheClause,Type), ClausesT_2),
load_predicate (HH,ClausesT_2),
apagaTudo (’$loaded_clause’ (HH,_,_) ),

fail.
load_preds :- \+ ’$loaded_clause’(_,_,_), !. % no more to load
load_preds :- load_preds. % load more...

one_template (HH) :- ’$loaded_clause’ (HH,_,_ ), !.

/* Before asserting */

predicates_are_loaded(File) :-

openToCompile(File),

write(’:- import get_residual/2, table_state/2 from tables.’), nl,

nl, write(’:- auto_table.’), nl.

openToCompile(File) :- toCompile, !,

compileFileName (File,Name),
tell(Name) .

openToCompile(_) :- auto_table.

dynamicRules([1) :- !.

dynamicRules ([N/A|L]) :-

name (N, Str),
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((name (T, [116,95(Str]);

name (T, [116,117,95(|Str]);

name (T, [116,95,110,101,103,95|Str]);

name (T, [116,117,95,110,101,103,95(|Str]);

name (T, [116,95,105,110,116,95|Str]);

name (T, [116,117,95,105,110,116,95|Str]);

name (T, [116,95,105,110,116,95,110,101,103,95|Str]);

name (T, [116,117,95,105,110,116,95,110,101,103,95|Strl)),
functor (HT,T,A), insertCL((HT :- fail)), fail;
dynamicRules (L)) .

/* After asserting */
end_of_loading :- toCompile, !,
findall (X, inBody(X),D), dynamicRules(D),

addExecutor, told.

end_of_loading.

addExecutor :-
insertCL((und(naf G) :- !, und(®)) ),
insertCL((und(G) :-!, tnot(tcall(G)), tnot(tcall(naf(®) )) )),
insertCL((tcall(G) :- call(G))),
insertCL(( confirm(H) :- table_state(H,undef), ! )),
insertCL(( confirm(H) :- get_residual(H,[]) )),
insertCL(( nconfirm(H) :- table_state(H,undef), ! )),

insertCL(( nconfirm(H) :- \+ get_residual(H,_) )).

/* Preliminary preprocessing. */

process_clause( Clause ) :- !,
preClause( Clause, H, NewClause, Type ),
functor (H,F,N),
insertIfNot (hasRules(F/N)),
insert (’$loaded_clause’ (H,NewClause, Type)) .

preClause( (H :- true), NewH, NewH, fact ) :- !,
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processIntNegLit (H,NewH),
declareDyn (H) .

preClause( (H :- B), NewH, (NewH :- NewB), rule ) :- !,
processIntNegLit (H,NewH),
declareDyn(H),
preBody (B,NewB) .

preClause( H, NewH, NewH, fact ) :-
processIntNegLit (H,NewH),
declareDyn (H) .

preBody ((G,Cont) , (NewG,NewCont)) :- !,
preOne (G,NewG) ,
preBody (Cont ,NewCont) .

preBody (G,NewG) :-
preOne (G, NewG) .

preOne (not G, not NewG) :- !,
processIntNegLit (G,NewG),
declareDyn(G) .

preOne (G, NewG) :- !,
processIntNegLit (G,NewG),
declareDyn(G) .

processNegLit( - H,NegH) :- !,
H =.. [Namel|Args],
name (Name ,NameH) ,
name (NameNeg, [110,101,103,95|NameH]), % neg_. ..
NegH =.. [NameNeg|Args].

processNegLit( H, H ).

processIntNegLit( 7 H, IntNegH) :- !,
processNegLit (H,NegH) ,
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NegH =.. [Name|Args],

name (Name , NameH) ,

name (NameNeg, [105,110,116,95|NameH]), % int_...
IntNegH =.. [NameNegl|Args].

processIntNegLit( H, IntNegH ):-
processNegLit (H, IntNegH) .

/* declare dynamic predicates */

declareDyn(prolog(_)) :— !.

declareDyn(- G) :-
I, declareDyn(G).

declareDyn(? G) :-
', declareDyn(G).

declareDyn(G) :-
functor(G,N,A), insertIfNot(inBody(N/A)).

/* Transformagdo T1

Cada regra do tipo L :- Al,...,Am,not B1,...,not Bn, (n > 0), &
substituido por

L? :- not -L, Al,...,Am,not B1l,...,not Bnx/

t_1([1).

t_1([clause(TheClause, Type) |Others]):-
t_10ne(Type,TheClause),
t_1(0thers),!.

t_10ne(fact,_).

t_10ne(rule, (H :- Body)):-
(\+ isNotThereLitNegBody (Body),



addIntIfNot (H,IntH,Conf),
preaddNot (Conf, IntH,Body, NegBody) ,

makeClause (rule,IntH,NegBody,IntClause),

retract (’$loaded_clause’ (H,(H :- Body ),’rule’)),
functor (IntH,F,N),

insertIfNot (hasRules (F/N)),

insertIfNot (’$loaded_clause’ (IntH,IntClause,rule)));
(true) .

isNotThereLitNegBody ((G,Cont)):- !,
\+ isNegativeDef (G),

isNotThereLitNegBody (Cont) .

isNotThereLitNegBody(G) : -
\+ isNegativeDef (G).

preaddNot (_,IntH, Body,NegBody) :-

retInt (IntH,RetH),

compl_neg (RetH,NegH) ,

\+ isThereNotIntHead (Body,NegH),

addIntNeg(NegH,Body,NegBody) .
preaddNot (no, _,Body,Body) .
makeClause(rule,IntH,NegBody, (IntH :- NegBody)) .

makeClause (fact,IntH,true,IntH).

isThereNotIntHead ((not G,_),IntNegH):-
compare (=,G, IntNegH) .

isThereNotIntHead(not G,IntNegH):-
compare (=,G, IntNegH) .

addIntNeg(IntNegH,Body, (not IntNegH,Body)) .

/* Transformagdo T2
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Para cada regra do programa L :- Al,...,Am,not Bl,...,not Bn, sem =1,
L? :- Al17,not Bl,...,not Bn é adicionado ao programa resultante; caso
contrario,

L? :— Al1,...,Am,not B1,...,not Bn é adicionado.*/

t_2([1).

t_2([clause(TheClause, Type) |Others]):-
t_20ne(Type,TheClause),
t_2(0thers),!.

t_20ne(fact,F) :-
\+ isInt(F),
addInt (F,IntF),
functor (IntF,G,N),,
insertIfNot (hasRules(G/N)),
insertIfNot (’$loaded_clause’ (IntF,IntF,fact)),!.

t_20ne(fact,_).

t_20ne(rule, (H :- Body)):-
addIntIfNot (H,IntH,Conf),
addIntBody(Body, IntBody,Conf),
makeClause (rule,IntH,IntBody, IntClause),
functor (IntH,G,N),
insertIfNot (hasRules (G/N)),
insertIfNot (’$loaded_clause’ (IntH,IntClause,rule)),!.

t_20ne(rule,_).

addIntBody((G,Cont), (IntG,NewBody),Conf) : -
(isNegativeDef (G),
sameLiterals(G,IntG),!,
addIntBody(Cont,NewBody,Conf)) ;
(!,getLitT2((G,Cont), (IntG,NewBody) ,Conf)) .
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addIntBody (G, IntG,Conf) : -
(isNegativeDef (G),!,
isPlausible(Conf) ,
sameLiterals(G,IntG));
(getLitT2(G, IntG,Conf)) .

sameLiterals(G,G).

getLitT2((G,Cont), (IntG,NewBody) ,Conf) : -
((\+ isInt(G),
onlyDefaults(Cont),
addInt (G,IntG));
(isPlausible(Conf),
sameliterals(G, IntG))),

sameLiterals(Cont,NewBody),!.

getLitT2(G,IntG,Conf) : -
(\+ isInt(G),
addInt (G,IntG));
(isPlausible(Conf),
sameLiterals(G, IntG)).

onlyDefaults ((G,Cont)):-!,
isNegativeDef (G),

onlyDefaults(Cont) .

onlyDefaults( G ):-
isNegativeDef (G) .

isPlausible(no) .
/* Loads one predicate */
load_predicate(HH,Clauses) :-

assertTop (HH),

assertClauses(Clauses).



assertTop(HH) :-
isInt(HH),!,
compl_int (HH,AfirH),
assertTopNeg(AfirH) .

assertTop(HH) :-
assertTopNeg (HH) .

assertTopNeg(AfirH) :-
(isNegative (AfirH),!,
compl_neg (AfirH,PosH),
insertTop (PosH)) ;
(insertTop(AfirH)) .

insertTop(HH) :-
\+ hasTop(HH), !,
assertz( hasTop(HH) ),
compl_neg (HH,NH) ,
compl_int (HH,IH),
compl_int (NH, INH),
buildT(HH,TH), buildT(NH,NTH) ,buildT(IH,ITH), buildT(INH,INTH),
buildTU(HH,TUH) , buildTU(NH,NTUH),
buildTU(IH,ITUH), buildTU(INH,INTUH),
insertCL( (HH :- TH, confirm(TH)) ),
insertCL( (- HH :- NTH, confirm(NTH) ) ),
insertCL( (°? ’(HH) :- ITH, confirm(ITH) ) ),
insertCL( (’? ’(- HH) :- INTH, confirm(INTH) ) ),
insertCL( (naf(HH) :- INTH, confirm(INTH)) ),
insertCL( (naf(HH) :- tnot(TUH), nconfirm(TUH)) ),
insertCL( (naf(? HH) NTH, confirm(NTH) ) ),
insertCL( (naf(? HH) tnot (ITUH), nconfirm(ITUH)) ),
insertCL( (naf (- HH) ITH, confirm(ITH) ) ),
insertCL( (naf (- HH) tnot (NTUH) , nconfirm(NTUH))),
insertCL( (mnaf(’? ’>(- HH)) :- TH, confirm(TH) ) ),

insertCL( (maf(’? ’>(- HH)) :- tnot(INTUH), nconfirm(INTUH))),
.
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insertTop(_).

assertClauses([]).
assertClauses([clause(TheClause,Type) |Others]) :-
assertOne (Type,TheClause),

assertClauses (Others), !.
/* Loads one clause */

assertOne(fact,F) :-
buildT(F,NewT),
buildTU(F,NewTU),
retAddInt (F,AddIntNegF), buildT(AddIntNegF,TNF),
insertCL(NewT),
insertCL((NewTU :- tnot(TNF))).

assertOne(rule, (H :- Body) ) :-
loadBody (Body) ,
getBodies (Body,NewBodyT, NewBodyTU),
insertClause (H,Body,NewBodyT,NewBodyTU) .

loadBody ((not G,Cont)):-
assertTop( G ),
loadBody (Cont) .

loadBody ((G,Cont)) : -
assertTop( G ),
loadBody (Cont) .

loadBody(not G):-
assertTop( G ).

loadBody( G ):-
assertTop( G ).

insertClause (H,Body,NewBodyT,NewBodyTU) : -
\+ isThereLitDefBody(Body),!,
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buildT (H,NewHT),

buildTU(H,NewHTU) , retAddInt(H,AddIntNegH), buildT(AddIntNegH,TNH),
insertCL( (NewHT :- NewBodyT ) ),

insertCL( (NewHTU :- tnot(TNH), NewBodyTU ) ).

insertClause(H,_,NewBodyT,NewBodyTU) : -
buildT (H, NewHT),
buildTU(H,NewHTU) ,
insertCL( (NewHT :- NewBodyT ) ),
insertCL( (NewHTU :- NewBodyTU ) ).

retAddInt (H,AddIntNegH) : -
(isInt(H),
retInt (H,AfirH),
compl_neg (AfirH,AddIntNegH)) ;
(compl_neg(H,AddNegH) ,
addInt (AddNegH,AddIntNegH)) .

isThereLitDefBody ((G,_)):-
isNegativeDef (G),!.

isThereLitDefBody (G) : -
isNegativeDef (G) .

/* Processes elements in the body */

getBodies ((A,B), (NewAT,NewBT), (NewATU,NewBTU) ) :- !,
getBodiesOne (A, NewAT,NewATU),
getBodies (B, NewBT, NewBTU).

getBodies (A, NewAT, NewATU ) :-
getBodiesOne (A, NewAT,NewATU) .

/* Processes one elements of the body */

getBodiesOne (prolog(G) ,G,G) :- !.
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getBodiesOne (not A, NewDisjT, NewDisjTU) :- !,
buildT(A,AT),
buildTU(A,ATU),
getNewNAF (ATU,AT,NewDisjT, NewDisjTU).

getBodiesOne (A, NewAT, NewPosU ) :-
buildT (A, NewAT),
buildTU(A,NewPosU).

getNewNAF (ATU, AT, (tnot (ATU) ), (tnot (AT))) .
/* Auxiliar predicates */

compl_neg(A,NeghA) :-
A =.. [Name|Args],
name (Name, [110,101,103,95|Pos]), !, % neg_...
name (NamePos,Pos) ,
NegA =.. [NamePos|Args].

compl_neg(A,Negh) :-
A =.. [Name|Args],
name (Name , NameH) ,
name (NameNeg, [110,101,103,95|NameH]), % neg_. ..
NegA =.. [NameNeg|Args].

compl_int(A,AfirA) :-
A =.. [Name|Args],
name (Name, [105,110,116,95|Afir]), !, % int_...
name (NameAfir,Afir),
AfirA =.. [NameAfir|Args].

compl_int(A,IntA) :-
A =.. [Name|Args],
name (Name ,NameH) ,
name (NameInt, [105,110,116,95|NameH]), % int_...
IntA =.. [NameInt|Args].
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buildT(G,NewG) :-
G =.. [Namel|Args],
name (Name,Str),
name (NN, [116,95(|Str]),% t_ ...
NewG =.. [NN|Args].

buildTU(G,NewG) :-
G =.. [Namel|Args],
name (Name,Str),
name (NN, [116,117,95|Str]),% tu_ ...
NewG =.. [NN|Args].

addInt (H,IntH) :-
H =.. [Name|Args],
name (Name ,NameH) ,
name (NameInt, [105,110,116,95|NameH]), % int_...
IntH =.. [NameInt|Args].

addIntIfNot(H,H,yes) :-
isInt(H),!.

addIntIfNot (H,IntH,no) :-
addInt (H,IntH).

retInt (IntH,RetH) : -
IntH =.. [Name|Args],
name (Name, [105,110,116,95|Afir]), !, % int_...
name (NameAfir,Afir),
RetH =.. [NameAfir|Args].

isNegative( G ) :-
G =.. [Namel_],
name (Name, [110,101,103,95(_1), !. % neg_...

isNegativeDef( G ) :-
G =.. [Namel_],



name (Name, [110,111,116]|_]1), !. % not

isInt( G ) :-
G =.. [Namel_],
name (Name, [105,110,116,95|_1),

append ([],L,L).

append ([H|T],L, [H|New]) :-
append (T,L,New) .

insertIfNot(A) :- A, !.

insertIfNot(A) :- insert(A).

insert( Clause ) :-

assertz(Clause).

insertCL( Clause ) :-
toCompile, !,
nl,

write(Clause), write(’.’).

. % int_...

insertCL( Clause ) :- insert(Clause).

apagaTudo (G) :-
clause(G,_),
retract(G), fail.

apagaTudo(_) .
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