Kapitola 3

Zaklady logiky a logického
programovani

Védni disciplina nazyvana logika je naukou, ktera se jiz po vice nez dveé tisi-
cileti zabyva studiem lidského uvazovani. Své kofeny ma4 jiz v antickém Recku,
"logiké techne” znamend v fectiné umeéni uvazovat. Mezi zdkladni dlohy lo-
giky patii nalézani metod spravného usuzovani, tedy postupi, které dovoluji
prechazet od poznatkd, jejichz pravdivost byla ovérena, k poznatkiim novym,
vyplyvajicim a také pravdivym.

Existuji dva zptisoby poznavani skutecnosti: primy a neprimy. Primé
poznévani je empirické a spociva v aplikovani prislusného poznavaciho postupu
na objekty redlného svéta, jichz se tyka. Patii sem napf. pozorovani, méfeni
a experimentovani. Druhy zptisob pozndvani — neprimy — je zalozen na vyply-
vani novych poznatkid z poznatki jiz diive ziskanych. Vétsinou mu predchézi
empirické poznavani a usuzovani vyjadiuje zavislosti mezi poznatky ptivodnimi.
Nékdy se tento zpisob poznavani nazyva také teoreticky. Metody teoretického
poznévani — vyplyvani — zkouma logika.

Zjisténé poznatky jsou zaznamendvany vhodnym jazykem. Logika nabizi ja-
zyky navrzené pravé k témto ti¢eliim. Lze provérovat jejich syntax, tedy zabyvat
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se spravnou tvorbou jejich vyrazi. Symboly logickych jazykt vsak vétSinou od-
kazuji k négjakym vyznamum, je tedy tfeba se zabyvat i zpracovanim sémantiky.

Jazyky logickych poctii (nékdy pouzivame pojmu kalkulii) umoziuji jednak
presné a uUsporné vyjadrovat poznatky, jednak formalizovat usuzovani. Kazdy
symbol abecedy jazyka zastupuje cast poznavané reality ve svété, o kterém
jazyk vypovida, je mu tedy pfisouzen vyznam. Ze symboli jazyka vytvarime
podle syntaktickych pravidel slova. Spravné vytvoiena slova jazyku logickych
kalkuld nazyvame formule.

Nové poznatky muzeme odvodit dvéma zpusoby: dedukci a indukci.

Dedukce je zpusob usuzovani, kdy z pomérné malého poctu vychozich formuli
odvozujeme nebo dokazujeme formule dalsi. Pfitom je ti¥eba zachovavat logickou
pravdivost, tj. prechdzet od pravdivych formuli opét jenom k pravdivym. Dika-
zem néjaké formule nazveme pii deduktivnim usuzovani kone¢nou posloupnost
formuli, jejiz poslednim ¢lenem je dokazovana formule a v niz pravdivost kazdé
formule byla néaleZité prokdzana. To lze provést dvéma zptsoby:

1. Formule tvofici jisty vychozi soubor jako pravdivé definujeme. Tyto formule
nazyvame axiémy. Axiém potom miize byt libovolnym ¢lenem dikazu (dikaz =
posloupnost formuli) s vyjimkou posledniho; axiém totiz dedukci nedokazujeme,
je pravdivy podle definice.

2. Pravdivost formuli v posloupnosti lze dokazat pomoci pravidel spravného
usuzovani z formuli, které nazyvame premisy (pfedpoklady), pfi¢em? pravidla
usuzovani zarucuji, Ze jsou-li premisy pravdivé, je pravdivy i zaver.

Za axiémy muzeme vzit napt. formule, které vyjadiuji zakladni vysledky
na$eho pozorovani ¢ experimentu (v piipadé, Ze deduktivné zkoumame napf.
néjaky fyzikalni systém), nebo formule, které pokladdme za evidentni. V pod-
staté lze fici, ze vybérem axiémil vymezujeme tu ¢ast reality, kterou budeme
dedukci poznavat. Je to ta ¢ast, ve které axidémy plati.

Jednim ze zakladnich pozadavki kladenych na soubor axiému je pozadavek
jejich bezespornosti. Soubor axiému prohlasime za bezesporny, pokud existuji
pouze formule, které z néj lze pravidly spravného usuzovani odvodit. V opac-
ném piipadé (kdy lze odvodit libovolnou formuli) hovoiime o sporném souboru
axiomu. Bezespornost lze také definovat pozadavkem, aby ze souboru axiému
nebylo mozno odvodit néjaké formule a soucasné jejich negaci. Lze ukazat, Ze
obé definice bezespornosti jsou ekvivalentni, prvni z nich v8ak nepouziva pojem
"negace”.

Formule, které dokazujeme ze souboru axiému, nazyvame teorémy (nékdy
téz véty). Dikaz teorému (véty), tak jak jsme jej popsali, ma nékteré vyznamné
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vlastnosti: Teorém je odvoditelny podle pravidel spravného usuzovani z pred-
pokladi. Pfedpoklady jsou bud axiémy nebo teorémy, které z axiému vyplyvaji
a lze je z nich dokézat. Teorém nemtize byt svym vlastnim predpokladem nebo
predpokladem svych predpokladii.

P1i budovani axiomatizovaného deduktivniho systému se mtizeme také setkat
uspornosti zapisu. Teoreticky vzato se lze bez definic obejit, jejich prakticky
vyznam je vSak znacny.

Indukce spociva v odvozovani obecného poznatku z fady poznatkl specialnich.
Induktivni metody jsou spojovany s empirickym poznavanim, kterym specialni
pozadavky casto ziskavame. Chceme-li napt. dokdzat obecny poznatek ” Vsichni
sourozenci pana X maji krevni skupinu A”, provedeme kazdému sourozenci
pana X zkousSku krve a jestliZze ve vSech pfipadech zjistime skupinu A, je pozna-
tek dokazan. Takovato metoda vychazi z posouzeni vSech moznych specialnich
pfipadl a nazyvé se tiplnd indukce (nezaméhovat s matematickou indukei).
Je zfejmé, ze Uplna indukce je pravidlem spravného usuzovani. Dikaz Gplnou
indukci je vSak proveditelny jen v ptripadé konecéného poctu alternativ, které je
tfeba posoudit, a prijatelny, pokud tento pocet neni prilis velky.

Casto se st4va, ze véechny specidlni piipady neni mozné vyhodnotit, protoze
jejich pocet je nekonecny nebo je konecny, ale pripadi je prili§ mnoho. Pak se
uchylujeme k prozkoumani pouze omezeného konecného poctu pripada. Ziskany
usudek vSak neni pravidlem spravného odvozovani a nazyva se neuplna indukce.
Ackoliv netiplna indukce nemiuze zarucit pravdivost zavért, byva pomérné ¢asto
vyuzivana, protoZe je jedinym dostupnym zptisobem usuzovéani (odvozovani).
Napf. vétsina poznatkt z fyziky je odvozena netplnou indukci. Zavéry takto
ziskané pak nenazyvame teorémy (vétami), nybrz zdkony.

3.1 Vyrokova logika

Nejjednodussi logikou je vyrokova logika. Tvrzeni, o kterych méa smysl roz-
hodnout, zda jsou pravdiva, nazyvame vyroky. Veéty typu ”tfi plus Ctyfi je
sedm”, ” Jifi ma sestru” jsou tzv. elementarni vyroky. Jejich elementarnost spo-
¢iva v tom, Ze je nelze dale rozlozit na vyroky jednodussi. Vyrazy typu ”tfi plus
Ctyri” nebo "ma sestru” jiz nejsou vyroky, protoze nemé smysl hovofit o je-
jich pravdivosti. Vyrokovéa logika se nezabyva vnitini strukturou elementarnich
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vyroki, na elementarnich vyrocich posuzujeme pouze jejich pravdivost nebo ne-
pravdivost. Vyrokovou logiku zajiméa pouze, zda vyroky nabyvaji jednu ze dvou
moznych pravdivostnich hodnot — pravda nebo nepravda ( true nebo false ).
Elementéarni vyroky lze proto nahradit (zastoupit) libovolné zvolenymi symboly,
kterym prifadime stejnou pravdivostni hodnotu jako vyrokim zastoupenym.

Tiskacimi pismeny velké latinské abecedy (popf. s indexem) budeme ozna-
covat vyrokové proménné. Vyrokova proménnd zastupuje elementarni vyrok
(viz vyse), kterému miizeme ptifadit pravdivostni hodnotu. Obdobné muZeme
prifadit pravdivostnim hodnotadm pravda a nepravda jednodussi symboly —
napt. 1 a 0 nebo T , F . Potom zastupuje-li napr. vyrokova proménng
A vyrok "¢islo 25 je sudé”, budeme fikat ze A md hodnotu (nebo radéji A
nabyvd hodnoty ) 0, resp. F' misto toho, abychom fikali, ze vyrok ”¢islo 25
je sudé” je nepravdivy. Piitom v8ak budeme neustdle mit na mysli, Ze A za-
stupuje uvedeny vyrok a symbol 0 , resp. F znamena hodnotu ”nepravda”.
Ptirazeni pravdivostni hodnoty elementarnim vyrokim vyrokova logika netesi,
pravdivostni hodnotu ziskdme aplikovanim vhodného poznévaciho postupu na
zkoumanou realitu. Elementarni vyroky tedy vyjadiuji vysledky primého po-
znavani.

Z elementarnich vyrok mazeme tzv. logickymi spojkami a v p¥ipadé nut-
nosti téz zavorkami vytvaret slozené vyroky. Ve slozenych vyrocich budeme
pouzivat logické spojky —, A, V, =, & a jimi budeme definovat logické
funkce negace, logicky soucin (konjunkce), logicky soucet (disjunkce), pod-
minény soud (implikace), a logickd rovnost (ekvivalence). V dal§im budeme
predpokladat, ze vyznam logickych spojek a jimi vyjadifenych logickych funkci
je dostatecné zndm z predchoziho studia. Pokud ne, lze jej nalézt v libovolné
ucebnici zdkladt logiky (napt¥. [Brabec80], [Manna81], [Stépanek82]).

Y

3.1.1 Jazyk vyrokové logiky

Zavedenim vyrokovych proménnych, logickych spojek a zavorek jsme vyme-
zili symboly pouzivané jazykem vyrokové logiky. Vyrazy tohoto jazyka v dal-
§im vyuzZijeme k popisovani nagich poznatkl z redlného svéta a k odvozovani
poznatki dalsich. Kazda posloupnost téchto symbola vSak nepatti do jazyka vy-
rokové logiky (napt. A A — B, — B atd.). Sprdvné vytvorené vyrazy jazyka
vyrokové logiky budeme nazyvat vyrokové formule. Jejich syntax vymezuje
nasledujici definice:
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Oznatme V ={-,A,V,—=,&,(,), 4, B,C,...} abecedujazyka vyrokové logiky,
kde A, B, C, ... oznacuji vyrokové proménné.

1. Kazda vyrokova proménnd je vyrokovou formuli.

2. Jestlize A a B jsou vyrokové formule, pak také (—=.A), (AAB),

(AvB), (A= B) a (A& B) jsou vyrokové formule.

3. Z4dné jiné vyrokové formule nez podle bodii 1 a 2 neexistuji.
Jazykem vyrokové logiky nad abecedou V potom nazyvdme mnozinu vSech
vyrokovych formuli spravné vytvorenych ze symbold abecedy V . Abeceda
V' maze byt konecnd nebo nekonec¢nd, takto definované jazyky budou vzdy
nekonecné.

Velkéd psaci (kaligrafickd) pismena latinské abecedy, kterd jsme v definici
pouzili, nepatii mezi symboly jazyka vyrokové logiky. Jsou to metasymboly,
které jsme zavedli, abychom mohli o vyrazech jazyka vyrokové logiky vypovidat.
Vyrazy jazyka dostaneme, kdyz ve vyrokové formuli za vSechny metasymboly
dosadime vyrokové proménné. Tyto metasymboly maji podobny vyznam jako
netermindlni proménné u gramatiky.

Kazda obecna vyrokova formule zastupuje nekonecné mnoho vyroka nebo
formuli. Napf. jestlize A, B a C jsou vyrokové proménné, pak vyrokova
formule ((A < B) — A) zastupuje formule (A< B) =+ A), (B< C) —» B)
atd. Protoze v8ak A a B mohou zastupovat téz vyrokové formule tvorené
podle bodu 2 z dalSich formuli, zastupuje uvedend formule také napt. formuli
(((AAB) & C) - (AAB)) apodobné.

Existuji vyrokové formule, které jsou identicky pravdivé, tj. pravdivé pro
jakékoli pravdivostni hodnoty prifazené proménnym vyskytujicim se ve vyrokové
formuli. Takovéto formule nazyvame vyrokové tautologie. Pravdivostni tabulka
vyrokové tautologie bude mit ve v8ech fadcich pravdivostni hodnoty 1, resp. T .
Piikladem vyrokovych tautologii jsou vyrokové formule

(= (AAB) & ((-A V=B))),
(=(AVB)) & ((=A A=B))),

které jsou zndmy jako de Morganova pravidla pro Gpravy vyrokovych formuli.

Vyhodnocenim pravdivosti vyse uvedenych vyrokovych formuli (de Morga-
novych pravidel) pravdivostni tabulkou snadno ovéfime, Ze formule jsou prav-
divé pro vSechna moznd prifazeni pravdivostnich hodnot vyrokovym promén-
nym, tj. ze formule skutecné jsou tautologiemi. Takové vyhodnoceni je vlastné
dikaz pravdivosti metodou Uplné indukce, kterou jsme popsali na pocatku ka-
pitoly. Podobné mtizeme vyhodnocenim a zapisem do pravdivostni tabulky po-
soudit libovolnou vyrokovou formuli. Existuje tedy algoritmus, ktery o libovolné
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vyrokové formuli je schopen rozhodnout, zda formule je ¢i neni tautologii. Vy-
rokova logika je tedy rozhodnutelna.

Formule, ktera je identicky nepravdiva, se nazyva kontradikce. Déale plati,
ze je-li formule A kontradikce, potom — A je vyrokova tautologie.

Jestlize formule A < B je vyrokovou tautologii, fikame, ze formule A4 a B
jsou logicky ekvivalentni.

Nyni si ukazme, jak pravidla spravného usuzovani souviseji s vyrokovymi
tautologiemi:
Méjme dany vyrokové formule C & D a C — D . Budeme zkoumat, zda
z platnosti jedné z nich mzeme usoudit na platnost druhé. Zapiseme-li obé
formule formou pravdivostni tabulky (viz tabulka 3.1), zjistime, Ze formule
C & D nabyva hodnoty 1 v prvnim a ¢tvrtém tadku, zatimco formule
C — D v prvnim, druhém a ¢tvrtém fadku. Formule C — D je pravdiva
pro obé moznosti, pro které je pravdivda C < D a navic je jesté pravdiva pro
jednu dalsi kombinaci pravdivostnich hodnot formuli C a D . Kdyz je pravdiva
formule C < D, je jisté pravdivdi C — D , ¢ili z pravdivosti C < D lze
opravnéné usuzovat na pravdivost formule C — D . Tuto skute¢nost muzeme
zapsat formuli (C & D) — (C — D) , kterd je vyrokovou tautologii.

Tabulka 3.1: Pravdivostni tabulka slozeného vyroku (A < B) — (4 — B):

A B A& B A— B (A& B)—> (A— B)
0 0 1 1 1
0 1 0 1 1
1 0 0 0 1
1 1 1 1 1

Rekneme, ze vyrokova formule B vyplyvd z formule A, kdyz formule B je
pravdiva vzdy, kdyz je pravdiva formule A . V pifikladu uvedeném v piedchozim
odstavci formule C — D vyplyvd z C <& D . Jestlize formule B vyplyva
7z formule A (zapiSeme A =B — viz dale), pak formule 4 — B je vyrokovou
tautologii. Formuli A nazyvame antecendent nebo premisa a formuli
B konsekvent nebo také konkluse (zdvér). Z definice logického vyplyvéani
a z vlastnosti implikace mtzeme odvodit dvé formulace véty vyznamné pro
dokazovéani:

1. Formule B logicky vyplyva z formuli A;, As, ..., Ax tehdy a jen tehdy,
kdyz formule (A; A Az A... A A) = B je vyrokovou tautologii.
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2. Formule B logicky vyplyva z formuli Aj, As, ..., Ar tehdy a jen tehdy,
kdyz formule (A3 A As A... A A A=B) je vyrokovou kontradikei.

Z logického vyplyvani 1ze také odvodit dalsi vyznamné pravidlo spravného
usuzovani, a to pravidlo odlouc¢eni neboli pravidlo modus ponens, které fika,
7e jsou-li formule A a A — B vyrokovymi tautologiemi, pak i formule B je
vyrokovou tautologii.

Dosud jsme dokazovali, ze néjaka formule je vyrokovou tautologii, iplnou
indukci s pouzitim sémantiky logickych funkci. Pravidlo modus ponens vak do-
voluje odvozovat dedukci. Zvolime nékteré vyrokové formule za axiémy jazyka
vyrokové logiky. Pokud vybereme jako axiémy vyrokové tautologie, umime pra-
vidlem modus ponens odvozovat dalsi vyrokové tautologie. Jednim z takovych
moznych systémil axiémi je néasledujici soubor formuli:

(A = (B A) (3.1)
(A= B—=C) - (A= B)—=(A—=0)) (3.2)
(=B— = A) — (B— A) — B)) (3.3)

Snadno se Ize presvédcit, ze v8echny tii formule jsou tautologiemi. Staci sestrojit
prislusné pravdivostni tabulky.

V axiémech (3.1) az (3. 3) se vyskytuji pouze dvé zakladni logické funkce:
negace a implikace. Zbyvajici tfi 1ze pomoci nich definovat takto:

A A B definujeme jako - (A — =B)) (3.4)
A V B definujeme jako ((—=A) — B) (3.5)
A& B definujeme jako (A = B) A (B = A) (3.6)

Formule ziskané dedukci z axiému nazveme formalné dokazatelné. Ke kazdé
formalné dokazatelné formuli vSak musi existovat dikaz jeji logické pravdi-
vosti, jak bylo uvedeno v ivodu této kapitoly. Pravidlo modus ponens umoznuje
plné abstrahovat od sémantiky jednotlivych logickych spojek a dovoluje praco-
vat s formulemi jako s posloupnostmi symbold, tedy z hlediska syntaktického.
Jestlize tedy najdeme v dosud provedené ¢asti dikazu formule A — B a A,
které jiz byly dokézany, mizeme do dikazu piepsat formuli B a povazovat ji
za dokazanou, aniz bychom zkoumali pravdivostni hodnoty. Korektnost tako-
vého kroku zarucuje pravidlo modus ponens.

Kazda formalné dokazatelna formule jazyka vyrokové logiky je vyrokovou
tautologii, protoze axiémy (3.1) az (3.3) jsou vyrokové tautologie a pravidlo
modus ponens vede od tautologii opét k tautologiim. Otdzkou ovsem je, zda
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kazda vyrokovd tautologie je formélné dokazatelnou formuli z axiému (3.1) az
(3.3) pouzitim pravidla modus ponens. Lze dokazat, ze uvedeny soubor axiémi
(3.1) az (3.3) je uplny v Sirokém smyslu ¢i podle Godela, tj. kazda formule,
kterd je tautologii, je z néj formélné dokazatelna [Stépanek82].

Formule (3.1) aZ (3.3) nejsou jedinou moznosti, jak zvolit axiémy vyrokové
logiky. Jinym pouzivanym souborem axiémi jazyka vyrokové logiky jsou napf.
formule

A = (B—= A (3.7)
A= B-=C) - (A—=-B)=(A-=0)) (3.8)
(AANB) —- A (3.9)
(AANB) - B (3.10)
A—= (B = (A A B)) (3.11)
A — (A vV B) (3.12)
B - (A V B) (3.13)
A-C)=(B=C) — (AVvB)=10()) (3.14)
(A—-B) - (A—> =B)—> —A) (3.15)
--A - A (3.16)

Logickou funkeci ekvivalence A < B opét definujeme jako (A — B) A (B — A).
Oba uvedené soubory axiéomd, tj. formule (3.1) az (3.3) a (3.7) az (3.16) jsou
ekvivalentni v tom smyslu, Zze formule forméalné dokazatelna z jednoho souboru
axiému je formalné dokazatelnd i z druhého. To 1ze dokazat tim, ze odvodime
jeden soubor axiémi dedukci z druhého. Protoze jsme fekli, ze libovolnou vy-
rokovou tautologii lze formdlné odvodit z axiémi (3.1) az (3.3), 1ze odvodit
i formule (3.7) az (3.16), viechny tyto formule jsou totiz vyrokové tautologie.
Lze ukazat, ze plati i opacny vztah. Podobné existuje i mnoho dalsich ekviva-
lentnich soubort axiému jazyka vyrokové logiky.

Prohlaseni vyrokové tautologie za pravdivy vyrok je jisté oprdvnéné, nicméné
vyrokova tautologie neni zAdnym poznatkem o zkoumané skutecnosti. Je totiz
identicky pravdiva, tedy pro libovolné ptirazeni pravdivostnich hodnot vyroko-
vym proménnym a jeji pravdivostni hodnota nezavisi na tom, jaké skutec¢nosti
jednotlivé proménné popisuji. Pravdivost logické tautologie vyplyva z jeji struk-
tury.

Empirické poznatky zapiSeme formulemi, které budou také pravdivé, ale ne-

budou vyrokovymi tautologiemi. To znamend, ze pro nékteré kombinace prav-
divostnich hodnot budou tyto formule nepravdivé. Tim, ze takovouto formuli
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prohlasime za pravdivou, fikame, Ze tyto kombinace nemohou nastat. Vylu-
Cujeme je na zakladé pozorovani apod. V tomto pripadé jsou vsak vyrokovym
proménnym prifazeny vzdy urcité konkrétni hodnoty, které popisuji zkoumanou
realitu.

Predpokladejme, Ze realitu, kterou chceme poznavat, popiseme k elemen-
tarnimi vyroky, z nichz kazdy mutze byt pravdivy nebo nepravdivy. Existuje tedy
Ny = 2F piifazeni jejich pravdivostnich hodnot. Pokusem nebo pozorovanim vy-
lou¢ime nékteré z téchto moznosti a pripustime, ze muize nastat pouze N1 < Ny
moznosti. Kazdé poznavani ma charakter takovéhoto vylucovani nékterych al-
ternativ (stavi) jako nemoznych. Logika nabizi jazyk k zaznamendvéni takovych
poznatkl (nap¥. ve tvaru vyrokt, formuli vyrokové logiky) a déle poskytuje for-
malni aparat, kterym lze ziskat dal$i poznatky odvozovanim. Formule, které
zachycuji tyto poznatky, nejsou vsak vyrokovymi tautologiemi. Nemtzeme tedy
napf. za vyrokové proménné dosazovat libovolné hodnoty, ale jen ty, které z da-
ného poznavaciho postupu obdrzime. Tyto formule budeme nazyvat pravdivé
formule (podminéné, mimologicky), zatimco identicky pravdivé formule vyro-
kové logiky budeme vzdy nazyvat vyrokovymi tautologiemi. V odvozeni pravidla
modus ponens jsme predpokladali, zZe A4 a A — B jsou identicky pravdivé
formule (vyrokové tautologie). Podobnou tivahou se vSak lze piesvédcit, ze plati
i slab&i tvrzeni: jestlize formule A a A — B jsou pravdivé pro né&jaké pfifazeni
pravdivostnich hodnot vyrokovym proménnym, které se v nich vyskytuji, je pro
stejné prirazeni i formule B pravdiva. Tim ziskdme pravidlo modus ponens
platné pro pravdivé formule i pro vyrokové tautologie.

3.1.2 Teorie a modely jazyka vyrokové logiky

Zvolme si né&jaky soubor axiémt vyrokové logiky, nap¥. axiémy (3.1) az
(3.3). Pfidame-li k témto axiémim nékteré dalsi pravdivé formule — tzv. mimo-
logické axiémy, mizeme dedukci odvozovat dalsi formule (poznatky). Ty budou
pravdivé ve vSech svétech, ve kterych jsou pravdivé dané mimologické axiémy.

Ozna¢me T néjakou mnozinu formuli jazyka vyrokové logiky. Tyto formule
vezmeme jako mimologické axiémy. Mnozinu T budeme nazyvat teorii jazyka
vyrokové logiky. Dtukazem formule A =z teorie T je konecna posloupnost
formuli takova, Ze jeji posledni ¢len je formule A a kaZzda z predchozich formuli
je bud axi6ém vyrokové logiky, patii do T nebo se ziskd z predchozich formuli
odvozenim (aplikaci pravidla modus ponens). Potom fekneme, Ze formule A je
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formalné dokazatelnd z teorie T', resp. A je teorém v T a piseme T F A
(¢teme "T déavd A”). Pokud T =0, piseme F A aformule A je formélng
dokazatelnou formuli jazyka vyrokové logiky (a vyrokovou tautologii, jak jsme
ukézali).

Teorie T je spornd, pokud lze najit néjakou formuli A takovou, ze
TrFHAaTkE -A. Vopatném piipadé se teorie nazyvad bezesporna.

Dilezitou vlastnost odvozovani popisuje tzv. véta o dedukci:
Jestlize TU(A) F B, pak T+ (A — B), kde A a B jsou formule
vyrokové logiky. Jestlize tedy z teorie T a néjaké formule A je forméalné
dokazatelnd formule B, pak z teorie T je formalné dokazatelnd formule
A — B . Dikaz véty o dedukci vychazi z dané soustavy axiému a lze ho najit
prakticky v kazdé literature zabyvajici se matematickymi zéklady logiky (napf.
[Brabec80], [Manna81], [Stépanek82)).

Pouziti véty o dedukci si ilustrujme na nésledujicich ptikladech:

Priklad 3.1: Kdyz T = 0 ,pak A F B a podle véty o dedukci
F (A — B). Tedy, kdyz z formule A lze formélng dokdzat B, pak
A — B je vyrokovou tautologii ( B implikuje A ).

Piiklad 3.2: Dokdzeme, Ze formule (A — B) — ((B—C) = (A = C)) je
formalné dokazatelnou formuli jazyka vyrokové logiky. Jednotlivé kroky dedukce
(jednotlivé formule) budeme ¢islovat a vpravo od formuli budeme vyznacovat
”ospravedlnéni” formule v diikazu. Mimologické axiémy (formule teorie) budeme
znacit M A a ¢islem, formule ziskané pravidlem modus ponens pak budeme
oznacovat M P a ¢isly formuli, které byly pfi aplikaci pravidla pouzity.
Predpokladejme, ze teorie T je tvorena tfemi formulemi:

T = {A=>B B—>C A}

1. A=>B MA1
2. B=C MA?2
3. A MA3
4 B MP1,3
5. C MP 2,4

Tedy {A— B, B— C, A} C . Podle véty o dedukci dostaneme v prvnim
kroku {A — B, B—=C}F (A — C), dalgim aplikovanim téze véty dostaneme
(A—- B FB—=C = (A—C) ajejim tfetim pouZitim kone¢nd ziskdme
FA—=-B) = (B—=>C)—(A4—=C)).Formule (4A—B)—= (B=>C)—(4A—

C)) je formélné odvoditelnd z axiémi vyrokové logiky, ackoli jsme ji z nich



64 Kapitola 3. Zaklady logiky a logického programovani

bezprostiedné neodvozovali. Pouzili jsme vétu o dedukci, kterd z téchto axiému
vychazi.

Ukazeme si také, ze dedukci lze dokazat, ze obsahuje-li teorie 7' néjakou
formuli a soucasné i jeji negaci (teorie T' je spornd), lze z této teorie odvodit
kazdou formuli. Pfedpoklddejme tedy, 7e T = { A, = A }, a dokéZeme formuli
B (libovolnou):

1. A MA1

2. = A MA?2

3. A= (=B = A) Axiém (3.1)
dosazenim — B za B

4, = A— (-B—= -A) Axiém (3.1)
dosazenim — A za A, =B za B

5. " B—> A MP1,3

6. - B— —-A MP2 4

7. (-B—= =A) = ((-B—= A) = B) Axiém (3.3)

8. (-B—=A) —B MP6,7

9. B MP5,7

O formuli B nebyly ucinény zadné predpoklady, Ize tedy ze spornych axiémi
- A, A odvodit libovolnou formuli B .

Vsimnéme si, ze formalni odvozovani je postupem, ktery se opira vyhradné
o syntaktickou stranku formuli. Av8ak i kdyZ budeme brat v ivahu sémantiku lo-
gickych spojek, vyrokova logika sleduje na vyrokovych proménnych pouze jejich
pravdivostni hodnoty nezavisle na poznatcich, které reprezentuji. Zkoumame-
li tedy sémantiku jazyka vyrokové logiky, mizeme abstrahovat od konkrétnich
poznatkd a nahradit je jejich pravdivostni hodnotou. Vysledky potom lze doda-
teCné interpretovat v redlném svété, ktery zkoumame. Ptifazeni pravdivostnich
hodnot vSem symbolim abecedy jazyka vyrokové logiky nazveme modelem
tohoto jazyka. Stejny model potom zastupuje vSechny soubory elementarnich
vyroki, které prirazuji jednotlivym vyrokovym proménnym tutéz pravdivostni
hodnotu.

Mé-li abeceda jazyka k symboli, existuje 2% riznych model (2% fadkt
v pravdivostnich tabulkich). Oznadime-li M néjaky model jazyka vyrokové
logiky a A je formuli tohoto jazyka, potom model M pfifazuje pravdivostni
hodnotu v8em vyrokovym proménnym v A4 a pomoci tabulek 1ze vyhodnotit
pravdivostni hodnotu formule A . Pokud model M vede k vyhodnoceni
formule s pravdivostni hodnotou true , fekneme, ze formule A je pravdiva
v modelu M apiSeme M |= A . Formule A, kterd je pravdiva ve vSech
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moznych modelech, je vyrokovou tautologii, formule A, kterd neni pravdiva ve
vSech modelech, je vyrokovou kontradikci.

Oznacme T teorii jazyka vyrokové logiky a M model tohoto jazyka. Kdyz
M | A pro viechny formule A € T, potom fekneme, 7e M je modelem
teorie T' . Jestlize v kazdém modelu M teorie T je formule A pravdiva,
potom formule A logicky vyplyvd z teorie T a piseme T = A (s logickym
vyplyvanim jsme se uz setkali a zde se k nému znovu vracime a definujeme ho
modelem).

Dulezita je souvislost formdalni (syntaktické) dokazatelnosti a logického (sé-
mantického) vyplyvani. Lze ukdzat, 7e T + A pravé tehdy, kdyz T = A,
tj. formule A je formalné odvoditelnd z T pravé tehdy, kdyZz tato formule
z T logicky vyplyva. Formalni dokazovani a logické vyplyvani lze ilustrovat
nésledujicim piikladem (volné podle [Clocksin81]):

Priklad 3. 3: V detektivnim ptibéhu doslo ke zlo¢inu v domé pana X
a policejni komisar vySetiujici zlocin zjistil na misté ¢inu nasledujici fakta:
a) Soused pana X ftekl, Ze pana X vidél v obyvacim pokoji.

b) Obyvaci pokoj sousedi s kuchyni. Zlo¢inec vyst¥elil v kuchyni a ranu bylo
slySet ve vSech sousednich mistnostech. Pan X, ktery ma dobry sluch, fekl,
7e ranu neslysSel.

Dokdzeme A) formalnim diikazem a B) logickym vyplyvanim tvrzeni, Ze
pokud soused mluvil pravdu, pan X lhal.
Zavedeme vyrokové proménné A, B, C', D a E a ptifadime jim elementarni

vyroky:
A ... Soused pana X mluvil pravdu.
B ... Pan X byl v obyvacim pokoji.
C ... Pan X byl blizko kuchyné.
D ... Pan X slysel vystiel.
E ... Pan X mluvil pravdu.

Poznatky, které vySetfovatel ziskal na misté ¢inu, mizeme v jazyce vyrokové
logiky zapsat takto:

A-B, B—~C, C—-D, D—» —-FE

Chceme odvodit tvrzeni teorému, které je vyjadieno formuli A — - E .
Tedy teorie T'={A —- B,B— C,C - D, D - - E} a mdame dokazat, Ze
TH(A— —E),resp. TE(A— —-E).
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ad A) Formdlni dikaz (odvozeni) formule A -+ —FE z teorie T :
Pro postupné odvozeni pouzijeme axiémy (3.1) az (3.3) a pravidlo modus
ponens:

1. A> B MA1

2. B—C MA?2

3. C—>D

4. D— —-FE %ji

5 (A= (B=0) = (A= B) = (A= 0)) Axiém (3.2)
6. (B—C)—> (A= (B—0)) Axiém (3.1)
7. (A= (B— Q) MP2,6

8. (A= B) = (A—=C0C)) MP5, 7
9. A C MP 1,8

10. (A= (C— D))= (A— C) = (A— D)) Axiém (3.2)
11. (C = D)= (A—(C— D)) Axiém (3.1)
12. (A—(C— D)) MP 3,11
13. (A—C)— (A— D)) MP 10, 12
14. A—> D MP 13, 9
15. (A (D~ -E)) > (A->D) - (A— -E) Axiém (3.2)
16. (C - —~E)— (A— (D— -E)) Axiém (3.1)
17. (A—> (D —» -E)) MP 16, 4
18. (A= D)= (A—> -E)) MP 15,17
19. A— -E MP 18, 14
Zéver:

Formule A — = FE je formalné dokazatelnd v teorii T .

ad B) Dukaz, Ze formule A — —E logicky vyplyva z teorie T
Podle druhé véty o logickém vyplyvani sta¢i dokazat, ze formule

((A->B)A(B—-C)AN(C —-D)N(D — =E) AN =-(A— —E))
je kontradikci. Upravime-li posledni zavorku podle (3.4), dostaneme
(A B)A(B=>C)AN(C—>D)AN(D— —-E) N(AANE)).

O tom, Ze tato formule je kontradikci, se lze presvédcit pomoci pravdivostni
tabulky, ve které dostaneme hodnotu false pro vSechna mozng pfifazeni prav-
divostnich hodnot proménnym.

Obéma zptsoby (formélnim dikazem i logickym vyplyvanim) jsme tak
dokazali tvrzeni, ze ”jestlize soused mluwvil pravdu, pak pan X lhal” .
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3.2 Predikatova logika

Ve vyrokové logice jsme detailné zkoumali vlastnosti logickych spojek a zpt-
soby zapisu jednoduchych i slozenych vyroka. Nyni budeme pracovat s jazykem
predikitové logiky, ktery kromé spojek obsahuje jesté proménné, funkéni sym-
boly, predikdtové symboly a symboly kvantifikitorti. Predikiatova logika je
logicky formalismus slouzici predevsim k symbolickému zapisu logického odvo-
zovani v matematice. Skutecnosti (poznatky) zapsané symbolikou predikdtové
logiky — jazykem predikatové logiky — vyjadiime podobné jako ve vyrokové
logice formulemi jazyka predikitové logiky. Interpretaci symbolt (viz dale),
které ve formulich vystupuji, ziskdme vyroky, jimz lze pfifadit pravdivostni hod-
notu. Danou formuli lze interpretovat mnoha rtiznymi zptsoby a dostat tak ce-
lou tfidu vyroku, z nichz kazdy je bud pravdivy nebo nepravdivy. Zvlastnim
predmétem naseho zajmu bude velmi omezend podtiida formuli, které davaji
pravdivé vyroky pfi vSech moznych interpretacich.

3.2.1 Jazyk predikatové logiky prvniho radu

Ve druhé kapitole tohoto skripta pojednavajici o feSeni tloh jsme se setkali
s pojmem stav ulohy, ktery jsme podle povahy tlohy popisovali datovymi
strukturami numerické (pole ¢i matice reprezentujici stav feSeni hlavolamu ”8”)
nebo nenumerické povahy (kotouce A, B, C na kolicich hanojskych vézi). Pro-
blém prechodu z jednoho stavu tlohy do jiného jsme vsak fesili riznymi algo-
ritmy (viz strategie hleddni ¥eSeni), ¢ili programové. Jazyk predikatové logiky
poskytuje vyjadrovaci prostiedky nejen pro vyjadreni stavi, ale i k popisu pra-
videl a znalosti. Svymi vyjadfovacimi schopnostmi je vyrazné bohatsi nez jazyk
vyrokové logiky, ktery jsme probrali v predchozim odstavci. Tam jsme elemen-
tarni vyroky chépali jako nedélitelné jednotky, nezkoumali jejich vnitini stavbu,
zajimalo nas pouze, zda jsou pravdivé ¢i nepravdivé. My vSak pomérné casto
potiebujeme vyjadrit, ze v8echny objekty maji néjakou vlastnost (napf. v8ichni
lidé jsou smrtelni), nebo Ze existuje (alespon jeden) objekt, ktery mé néjakou
sledovanou vlastnost (napt. Zze existuje sudé prvocislo). V jazyce predikatové
logiky méme proto k dispozici symboly pro pojmenovani popisovanych objektt
a také symboly, které pojmenovavaji vlastnosti objekti a vztahy mezi objekty.

Pro vyjadieni (zdpis) vlastnosti objektl a relaci mezi nimi zaviddime tzv.
predikaty , coz ve smyslu jazyka predikatové logiky jsou symboly pro vyjad-
feni obecné n-arnich relaci. Pro popis vlastnosti objektti pouzivame jednomistné
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(unarni) predikaty, pro popis relaci mezi objekty predikaty vicemistné (bindrni,
n-arni). Pro mnoZstevni vyjaddieni pak pouzivime kvantifikaci objekti a pro
jeji symbolicky zapis symboly tzv. kvantifikatorii. Pro vSeobecnou kvantifikaci
(platici pro v8echny objekty, viechny vlastnosti, vSechny relace atd.) pouzi-
vame symbol obecného (nékdy Fikdme téZz vSeobecného) kvantifikitoru V,
pro vyjadreni, ze existuje alespon jeden objekt, alespon jedna vlastnost,... pak
existencni kvantifikitor 3 . Kvantifikujeme-li v popisech nasich poznatk
(faktl, situaci) pouze objekty, potom hovoiime o pouziti predikdtové logiky
prvniho radu, kvantifikujeme-li i vlastnosti a relace, resp. predikdty popisujici
dané vlastnosti a relace, pak podle "hloubky” kvantifikace hovofime o pouziti
predikatové logiky druhého, resp. vyssich ¥ada. V nasich tlohach se vétsSinou
spokojime pouze s kvantifikaci objektt, a proto se v dalsim vykladu budeme
zabyvat pouze predikatovou logikou prvniho fadu.

Syntax jazyka predikatové logiky prvniho fadu popiSeme abecedou symbolii,
které bude jazyk pouzivat, a postupem, jak jsou symboly sklddany, aby tvorily
slova jazyka. Tato slova budeme stejné jako u jazyka vyrokové logiky nazyvat
formulemi jazyka predikatové logiky prvniho rfadu. Tam, kde nemiZe dojit
k nedorozuméni, je budeme nazyvat jen formulemi.

Abecedu jazyka predikatové logiky prvniho ¥adu tvori:
1. individuové proménné, které budeme znacit malymi pismeny =z, y, z,...,
2. individuové konstanty, které zapisujeme velkymi pismeny A, B, C, ... ,

3. funkéni symboly, pro néz budeme pouzivat mala pismena f, g, h,... ;
kazdy funkéni symbol mé stanoven pocet argumentt (Cetnost), které pri-
jima,

4. predikatové symboly, které oznacujeme velkymi pismeny P, @, R, ... ;
kazdy predikdtovy symbol m4 stanoven pocet argumentt (mistnost), které
prijima,

5. symboly logickych spojek -, A, V, =, & (viz odstavec 3.1),

6. symboly kvantifikitori V (obecny kvantifikitor) a 3 (existen¢ni kvan-
tifikdtor) — zépis (Vz) ¢&teme ”pro vSechna z” nebo ”pro kazdé z”,

(3z) ¢teme "existuje z” nebo "existuje alespon jedno z”.

Kromé téchto symbolit budeme pouzivat zavorky v bézném vyznamu a nékdy
budeme téz pouzivat predikatové symboly nebo individuové konstanty tvorené
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vice pismeny tak, aby byl zfejmy jejich vyznam — napt. predikatovy symbol
SMRTELNY, individuovou konstantu KOSTKA apod.

Ze symbolid uvedenych v bodech 4 az 6 tvofime vyrazy jazyka predikatové
logiky prvniho fadu:

e Term je (i) individuova konstanta nebo proménna,
(ii) vyraz tvaru f(t1,te,...,t,), kde f je n-Cetny funkéni
symbol (pfijima n argumentt) a t,ts,...,t, jsou termy.

e Atomickd formule je vyraz tvaru P(t1,ts,...,tn), kde P je m-mistny
predikatovy symbol a t1,ts, ..., t, jsou termy.

e Formule je (i) atomickd formule,
(#1) jeden z vyrazi
A, AANB, AVB, A-B, A B, Vo)A, (3z)A ,

kde A, B jsou formule, z je individuova proménna.

e Individuovd proménnd se nazyva vazana, kdyz se vyskytuje v oblasti
plisobnosti (v dosahu) obecného nebo existenéniho kvantifikatoru. Indivi-
duova proménnd, ktera neni vazand, se nazyva volna.

e Uzavrend formule je formule, ve které se nevyskytuji volné proménné.
e Literal je atomicka formule nebo jeji negace.
e Disjunkci literdlt nazyvame klauzuli, nékdy téz (spravnéji) disjunktem.

Poznamka 3.1: Jak jiz bylo feceno v Gvodu odstavce, jazyk predikatové
logiky, ktery nepfipousti kvantifikované predikatové symboly, se nazyva jazyk
predikatové logiky prvniho radu. Takovy jazyk tudiz nemtize obsahovat vyrazy
jako (VP)P(A), (3Q) (P(z) A Q(y)) apod.

3.2.2 Interpretace formuli predikatové logiky 1.1radu

Jestlize ma jazyk predikatové logiky prvniho fadu vypovidat o redlném svéte,
musime prifadit jeho vyrazim vyznamy. K tomu pouzijeme relac¢ni struktury,
které zobrazuji zkoumanou skute¢nost. Ozna¢ime M rela¢ni strukturu, ktera
je tvofena nosicem D , relacemi R} C D™ aoperacemi O} : D" — D .
Horni indexy, vyjadiujici ¢etnost (aritu) relace nebo operace, budeme tam, kde
nedojde k nedorozumeéni, vynechavat.

Symboly jazyka predikitové logiky prvniho faddu interpretujeme takto:
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Kazdé individuové konstanté A priradime prvek Aaq nosi¢e D, Ay € D.

Kazdému funkénimu symbolu f; prifadime operaci O; stejné Cetnosti.
Termtm, které neobsahuji proménné, odpovidaji elementy nosice, které
ziskdme provedenim piislusné operace O; s elementy nosice prifazenymi
podle bodu a).

Kazdému predikatovému symbolu P; prifadime relaci R; o stejné mist-
nosti.

Rela¢ni strukturu M pak nazveme interpretacni strukturou.

Nékdy volime symboly jazyka tak, aby vyjadiovaly urcitou standardni in-
terpretaci. Napriklad jako individuové konstanty zavedeme obvykld jména lidi
- KAREL,JOSEF, ..., jako predikatové konstanty pojmenovani vztahi mezi

nimi

- BRATR (z,y), SY N (otec, matka, potomek) atd.

Pravdivostni hodnoty pfifazujeme pii interpretaci formuli takto:

A)

Uzaviend atomicka formule P(t1,%s,...,t,) (atomickd formule neobsahu-
jici volné proménné) je pravdivd v interpretacni strukture M, jestlize
predikdtovému symbolu P je pfifazena relace R a prvky nosice D od-
povidajici termtm t1,ts,...,t, jsou v relaci R. Pokud atomicka formule
obsahuje volné proménné, pfifazeni (interpretace) I(z) € D volnych
proménnych =z prvkdm nosice D, pro které jsou termy ti,%a,....t,
v relaci, spliiuji P v interpretac¢ni struktuie M . Atomicka formule
P je pravdiva v interpretacni strukture M, jestlize ji v této relacni
struktute vSechny interpretace I spliuji. Takovou skute¢nost zapiseme
M = P.

Uzavienad formule, tvofend atomickymi formulemi, logickymi spojkami
a kvantifikatory, ma pravdivostni hodnotu urcenou pravdivostnimi hod-
notami atomickych formuli, interpretaci logickych spojek podle obecné
znamych pravidel a interpretaci kvantifikatoru.

Kvantifikovana formule (Vz) P(z) znamena konjunkci formuli P(z) pfes
vSechna mozné prifazeni symbolu z prvkam nosice D.

Kvantifikovand formule (3z) P(x) znamend disjunkci formuli P(z) ptes
vSechna mozn prifazeni symbolu z prvkam nosice D.

Nasledujici definice jsou analogii podobnych definic, které jsme uvedli pro
vyrokovou logiku:
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e Rekneme, 7e formule B logicky vyplyvé z formule A, kdyZ formule B
je pravdiva ve vSech interpretacnich strukturach, ve kterych je pravdiva
formule A .

e Formule A, kterd je pravdiva v kazdé interpretacni strukture M, se
nazyva logicky pravdivd (tautologie).

e Formule A a B nazyvame logicky ekvivalentni, jestlize A logicky
vyplyvdz B a B logicky vyplyvaz A .

Jazyk predikatové logiky prvniho radu lze, podobné jako jazyk vyrokové
logiky, vybudovat dedukci z axiomi. Za axidmy muizeme vzit axiomy vyrokové
logiky (3.1) a7 (3.3) spolu s dal§imi logicky pravdivymi formulemi:

(V) A(z) — A(t), (3.17)
kde term ¢ neobsahuje proménné vazané v A,
Vz)(A - B) - (A - (Vo)B), (3.18)

kde formule A neobsahuje volnou proménnou .

Odvozovacimi pravidly jsou:
e pravidlo modus ponens: B lzeodvoditz A az A — B, (3.19)
e pravidlo generalizace: (Vx).A lze odvodit z A . (3.20)

Pravidlo generalizace 1ika, Ze jestlize formule A je pravdiva pro blize ne-
specifikovanou proménnou =z, je pravdiva pro kazdou hodnotu této proménné.

Formule A predikitové logiky 1.7adu je formélné dokazatelnd z axiomii,
jestlize existuje diikaz (viz odst. 3. 1) vyuzivajici uvedend dvé odvozovaci pravi-
dla.

Podobné jako v pfipadé vyrokové logiky lze dokazat, Ze formule jazyka pre-
dikatové logiky prvniho Fadu je formalné dokazatelnd z axiému pravé tehdy,
jestlize je logicky pravdiva. K uvedenym axiémim mtzeme opét pridat dalsi
formule, které podobné jako u vyrokové logiky nazveme mimologické axiomy.
Mnozinu T mimologickych axiéomid T pak nazveme teorii jazyka predikatové
logiky 1.1adu. Dedukci, aplikaci pravidel spravného usuzovani, mizeme z teorie
T dokazat dalsi formule. Jestlize formule A je formadlné dokazatelnd z teorie
T (je teorémem v T), piseme T + A .

Necht M je interpretac¢ni struktura. Jestlize viechny axiémy teorie T jsou
v M pravdivé, fikdme, ze M je modelem teorie T a pisSeme M E T .
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Rekneme, 7e formule A je pravdivd v teorii T, jestlize je pravdiva v kazdém
jejim modelu. Piseme T |= A . Lze dokézat (podle Godela, 1930 [Stépanek82]),
ze formule jazyka predikitové logiky je formalné dokazatelnd z teorie T praveé
tehdy, kdyZ je pravdivi v T'. Tedy T F A pravé tehdy, kdyz T E A .

Jazyk predikatové logiky prvniho fadu je podstatné bohatsim vyjadiovacim
prostiedkem nez jazyk vyrokové logiky, ktery je v jazyce predikatové logiky ob-
saZzen jako specidlni podtiida (podmnozina jazyka). Atomické uzaviené formuli
v prislugné interpretaci lze totiz prisoudit jednu z pravdivostnich hodnot a lze
ji tudiz chapat jako vyrok.

3.3 Rezoluéni metoda a dokazovani teorému

Dokazovani formuli jazyka vyrokové logiky ¢i jazyka predikatové logiky prv-
niho faddu z axiémi piislusného logického kalkulu vys$e uvedenymi odvozova-
cimi pravidly je sice korektni (fikdme, Ze je postupem sprdvného usuzovani),
ale nehodi se ke strojovému dokazovani, protoze z hlediska vypocetni slozitosti
je neefektivni. Proto v roce 1965 ptiSel J. A. Robinson s postupem odvozovéani,
ktery vede k navrhu algoritmi pouzitelnych pro automatické dokazovani for-
muli vyrokové a predikatové logiky. Tento postup byl pozdéji nazvan rezolucni
metodou, resp. rezoluénim principem [Manna81].

Dukaz, ze vySetfovany teorém logicky vyplyvd z axiémd (z dané teorie
T), je p¥i pouziti rezoluéni metody zaloZen na tvrzeni, ze vyplyva-li teorém z
dané teorie, pak neexistuje model teorie T', v némz by byla pravdiva negace
dokazovaného teorému. Axiémy z teorie T' a negace dokazovaného teorému tak
musi vést ke sporu.

3.3.1 Rezolu¢ni metoda ve vyrokové logice

Aplikace rezolu¢ni metody na formule vyrokové logiky vyzaduje, aby formule
teorie T' byly ve tvaru klauzuli, tj. disjunkti literald. Literalem v jazyce vyrokové
logiky v8ak nazveme jen vyrokové proménné nebo jejich negace (srovnej s definici
literdlu v jazyce predikdtové logiky 1.¥adu v odst. 3. 2. 1). Jestlize formule teorie
T nejsou klauzulemi, nahradime je logicky ekvivalentnimi formulemi, které
jsou klauzulemi, nebo postupujeme podle nasledujiciho algoritmu: Neni-li néjaka
formule A z teorie T klauzuli, upravime ji na tvar

Ci ACo A ... ACy,
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kde C; jsou klauzule. Z teorie T vynechdme formuli A4 a priddme klauzule
C1,Ca, ... Cy. Nové vzniklou teorii ozna¢ime T’ a bude mit tvar

T = (T-{A}) U {C1,Ca,... Cn} . (3.21)
Kazdy model teorie T" je také modelem teorie T a naopak. V modelu, v némz
je formule A pravdivd, je pravdiva také formule C; A Co A ... A Cp, aproto

musi byt v tomto modelu pravdivé klauzule Ci,Cs, ... Cy.
V dal$im méjme dany dvé klauzule ve tvaru

A\/Ll\/LQ\/\/Ln a ﬂA\/Ml\/MQ\/...\/Mm,

kde A, L;, M; jsouliteraly, L; # M; proi =1,...,n,j = 1,...,m. Tyto klauzule
nazveme rodicovské. Rodicovské klauzule urcené k rezoluci se vyznacuji tim,
7e obsahuji tzv. par komplementarnich literalii — jedna z rodicovskych klauzuli
obsahuje literdl A , druh& pak jeho negaci — A . Rezoluci odvodime z téchto
dvou rodic¢ovskych klauzuli novou klauzuli, kterou nazveme jejich rezolventou.
Rezolventa vznikne disjunkci rodicovskych klauzuli s vynechanim paru komple-
mentarnich literalu, ¢ili
LV LyV..NL,VM N MV..VM,

Jestlize k mnoziné klauzuli (teorii T', resp. T") neexistuje Zadny model, v ném?
by negace teorému byla pravdiva, lze odvodit postupnym opakovanim rezoluc¢ni
metody prazdnou klauzuli (budeme ji oznacovat O ), kterd je nepravdiva
a predstavuje spor.

Priklad 3. 4: Rezolu¢ni metodou vytesime detektivni pribéh z prikladu 3.3
(zlo¢in v domé pana X) mnohem rychleji:
Teorie T obsahuje formule
T={A—-B,B—-C,C—>D,D— —-E} ,
resp.
T={-AVB,-BVvVC,-CVvD,~-DV-E}
a mame dokdzat teorém A — - FE |, resp. "AV-FE .
Rezolu¢ni metodou ukdzeme, 7e teorie 7' a negace teorému — (=AV-E)
vedou ke sporu. Vytvorime mnozinu formuli
T =T U {ﬂ(‘!A\/—!E)} =
={-AvVB,-BVvC,-CVD,-DV-E, -(-AV-E)}.
Posledni formule neni klauzuli, a proto ji podle De Morganova pravidla upravime
na AAE apodle (3.21) nahradime v mnoziné 7' samostatnymi formulemi
A a E, které jsou klauzulemi:
T"={-AvB,-BVv(C,-CVvD,~-DV-E A E} .



74 Kapitola 3. Zaklady logiky a logického programovani

Postup odvozeni prazdné klauzule O rezolu¢ni metodou zndzornime derivac-
nim stromem — viz obr. 3. 1:

|-avB]| |-Bvc| |-cvD]| |[-Dv-E| | 4 | | E
‘ﬁAVO‘
‘ﬁAVD‘
‘—|A\/—|E‘
5]
O

Obr.3.1: Derivacéni strom ditkazu pravdivosti teorému = AV - FE .

3.3.2 Rezoluéni metoda v predikatové logice 1. Fadu

Pouziti rezolu¢ni metody ve vyrokové logice je pomérné jednoduché — v klau-
zulich snadno najdeme par komplementarnich literali, které rezoluci vylucu-
jazyka jsou slozit&jsi (relacni struktury). K nalezeni part komplementdrnich li-
terala je tfeba porovnavat odpovidajici si termy a hledat vhodné substituce
v klauzulich. Napf. literdly P(z, f(4)) a — P(B,z) se stanou komplementér-
nim parem, pokud proménni =z je rovna konstanté B a proménni z termu
f(A).

Nalezeni vhodné substituce s je dtlezitym krokem rezolu¢niho dokazovani
formuli jazyka predikatové logiky 1.7fadu. Spociva v nahrazeni vsech vyskytt
proménné z; termem t; . Substituci zapiSeme

s = {ti/x1,t2/22, ..y tn/T0} .

Term ¢; , kterym substituujeme, nesmi obsahovat proménnou =z; , kterou
nahrazuje. Substituci s provedenou v klauzuli C ozna¢ime symbolem Cs .
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Priklad 3.5: Méame dény literdly L = P(z, f(A)), Ly = -~ P(B,z).
Aby literdly Ly a Lo tvofily komplementirni par, musime najit takovou
substituci s , pro niz plati L;s = —Lss. Tuto podminku spliiuje substituce

s = { Blz, f(4)/z} .
Jeji aplikaci dostaneme
Lis = = Lys = P(B, f(4)).

Poznamka 3.2: Pro zjednoduseni zépisu (podobné jako v jazyce vyrokové
logiky) budeme klauzule zapisovat jako mnoziny literdlt. TakZze napt. klauzuli
C=LiVLyV..VL, zapiSeme jako C={Ly,La,.... Ly} .

Definice 8. 1:  Literdl L' nazveme instanci literdlu L | jestlize jej ziskdme
né&jakou substituci s v literdlu L . Pak plati L' = Ls.

Piiklad 3.6: Literdly L' = Q(z, A, f(C)) a L" = Q(B, A, f(C)) jsou
instancemi literdlu L = Q(z, A, f(y)), v némZ jsme postupné aplikovali substi-
tuce s; = {C/y} a sy ={B/z}. Ciliplati L' =Ls; aL" = L'sy=Ls;ss .

Definice 3. 2:
Instance, ktera neobsahuje proménné, se nazyva zakladni instance.

Definice 3. 3: Substituce s se nazyva unifikator klauzule C = {L;, Lo, ..., L,, },
jestlize plati Lis = Lys =...= L,s

Priklad 3.7: Substituce s = {B/z,A/z,C/y, f(C)/w} je unifikitorem
klauzule C = {Q(=z, A4, f(y)), Q(B,z,w)} . Protoze oba literdly maji
po substituci tvar @ (B, 4, f(C)), stdvaji se zékladnimi instancemi. Uvedeny
unifikdtor vSak neni nejjednodussi, substituuje zbyte¢né mnoho. Jednodussim
unifikitorem je substituce g = {B/z,A/z, f(y)/w} . Jeji aplikaci ziskdme
instance @ (B, A, f(y)), které nejsou zdkladni, coz z hlediska dalsiho postupu
byvé vyhodné (v dalsich krocich lze aplikovat dalsi substituce).

Definice 3.4:  Unifikdtor ¢ klauzule C se nazyva nejobecnéjsi unifikator
této klauzule, jestlize pro libovolny jiny unifikator s klauzule C plati, ze
klauzule Cs je instanci klauzule Cg .

Unifikace umoznuje porovnavat literaly v klauzulich predikatové logiky prv-
niho ¥addu. Aby ji v8ak bylo moZno provést, musime formule predikitové logiky
1.7adu na klauzule pievést. Pfevod obecné formule F' jazyka predikatové logiky
prvniho fadu, napft.

(Vz){P(z) = {(Vy)[P(y) vV Q(z,y)] A= (Vy)[P(y) = Q(y,z)]}},
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na tvar formule vhodny pro aplikaci rezolu¢ni metody, tj. aby matice formule
(viz Sesty bod) obsahovala pouze konjunkei klauzuli (budeme fikat, Zze formuli
prevedeme na klauzuldrni tvar ), provedeme v nésledujicich deseti krocich:

1. Neni-li formule F uzaviend, tj. obsahuje-li volné proménné, vytvorime
existencni uzavér formule F tak, ze vSechny volné proménné kvantifi-
kujeme existenénim kvantifikitorem [Manna81]. Uzavér formule zapiSeme
(3z)...(32) (F) , kde symboly ,...,z reprezentuji viechny volné pro-
ménné ve formuli F .V naSem piikladé formule F neobsahuje zadné
volné proménné, tudiz existenc¢ni uzavér formule neni tieba délat.

2. Ve formuli F se vyskytujici ekvivalence a implikace nahradime ekviva-
lentnimi formulemi (viz pfehled ekvivalentnich formuli). Pro nas piiklad
dostaneme:

(Va){=P(z) V{(Vy)[P(y) vV Q(z,y)] A= (Vy)[=P(y) v Qy,)]}}.

3. Upravime formuli tak, aby logické spojky "negace” (=) se vztahovaly jen
na atomy. To znamend, ze spojky — premistime ”dovniti” jednotlivych
logickych vyrazi, zavorek atd. Pritom pouzijeme pravidel

= (3z)P(z) je ekvivalentni (Vz)(—P(z)),
- (Vz)P(z) je ekvivalentni (3z)(-P(z)) .

Kde je to mozné, vyuzijeme pro dalsi pravu De Morganova pravidla.

Pro nas priklad upravovana formule prejde do tvaru

(Ve){= P(z) v{(Vy)[P(y) V Q(z,y)]| A By)[P(y) A-Q(y,z)]}}.

4. Pfejmenujeme kvantifikované proménné tak, aby se navzdjem lisily, a to
proto, aby v rdmci platnosti (dosahu) kvantifikitoru nemohlo dojit k z4-
méné kvantifikovanych proménnych, resp. k viceznac¢nosti. Pro nas priklad
tak dostaneme:

(Vo) {=P(z) v{(Vy)[P(y) v Qz,y)] A (32)[P(z) A=Q(z,z)]}}
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5. Vylou¢ime existen¢ni kvantifikdtory. Vyraz (Vz)(3z) P(z) znamend, Ze
pro kazdé z existuje z takové, Ze P(z). Tuto zdvislost mizeme vyjadrit
pomoci tzv. Skolemovy funkce z = f(z). Vyraz (3z) P(z) nahradime
Skolemovou funkci bez argumentii z = A, kde A je néjaka individuova
konstanta. Tedy misto (3z) P(z) piseme P(A). Upravovana formule
z naseho prikladu bude mit potom tvar

(Vo) {=P(z) V{(Vy)[P(y) V Q(z,y)] A [P(f(2)) A=Q(f(z),z)]}}-

6. Ve formuli nyni zbyvaji jen v8eobecné (univerzalni) kvantifikitory, které
presuneme na zacatek formule, do tzv. prefixu formule. Zbytek formule
nésledujici za prefixem (za seznamem vSeobecnych kvantifikdtort) nazy-
vame matici formule. Takovy tvar formule nazyvame prenexnim tvarem
formule, resp. prenexni normdlni formou logické formule [Manna81]. Po-
pisovany ptiklad bude mit tvar:

(Vz)(Vy){~P(z) V{[P(y) vV Q(z,y)] A [P(f(z)) A=Q(f(z),2)]}}
7. Vsechny proménné v matici formule jsou v8eobecné (univerzalné) kvan-
tifikovany, na poradi kvantifikdtori nezalezi. Formule je tak splnéna pro

vSechny hodnoty kvantifikovanych proménnych, takze pro jednoduchost
zapisu muzeme prefix formule vynechat. Pro nas piiklad dostaneme:

= P(z) V{[P(y) vV Qz,y)]| AP(f(x)) A=Q(f(z),z)]}
8. Matici formule prevedeme na konjunkci klauzuli pomoci ekvivalentnich

formuli AV (BAC) & (AVB)A(AVC). V uvddéném piikladu
dostavame

[=P(z) vV P(y) vV Q,y)| A [~ P(z) V P(f(2))] A= P(z) V- Q(f(2), )].

9. Vyrazy v hranatych zavorkach jsou nyni klauzulemi. Konjunkci klauzuli
mizeme nahradit [Manna81] mnozinou klauzuli

{[=P(z) Vv P(y) v Q(z,y)), [ P(z) vV P(f(2))]; [ P(x) V= Q(f(z),2)]}.

Klauzule dale mtzeme vyjadrit také jako mnoziny literali, takze pro nas
priklad dostaneme nésledujici mnozinovou formu zapisu klauzuli:
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{=P(z), P(y), Q(z,y)},
{=P(z), P(f(a

)
{=P(x), = Q(f(2),

10. Proménné prejmenujeme tak, aby kazda proménné byla obsazena nejvyse
v jedné klauzuli. Pfitom vychazime z nasledujicich ekvivalentnich formuli
(Vz)[P(z) ANQ(z)] & [(Vz)P(z) A(Vy)Q(y)]. Pronas piiklad dostaneme

{_'P(xl)ap(y)aQ(xlzy)}a
{= P(z2), P(f(22))},
{=P(z3),~Q(f(23),73)}.

Tim jsme puvodni logickou formuli pfevedli na mnozinu klauzuli neobsahujicich
stejné proménné, zapsanych jako mnoziny literald.

Rezoluéni metodu v predikatové logice prvého fadu formulujeme potom
takto:

Necht Ci = {Li} a Co = {M;}, i=1,2,.,n, j=1,2,..,m jsou
klauzule s navzijem riznymi proménnymi (viz vySe uvedeny bod 10). Déle
predpokladejme, 7e C; a Cy jsou klauzule, C; C Ci a Cy CCo, C; = {L;}
a Cy= {Mjl}, g je nejobecnéjii unifikétor klauzule C;U{- Mjl} . Pak klauzule

(€1 —C)g U (C2—Ch)yg

je rezolventou klauzuli C; a C, .

Pouziti rezolu¢ni metody pro dokazovani logické pravdivosti formuli jazyka
predikatové logiky prvniho fddu a soucasné pouziti predikatové logiky k repre-
zentaci znalosti si ilustrujme pomoci nasledujiciho prikladu:

Pi#iklad 3.8: Pozorovanim vymezené problémové oblasti (zde zoologie) jsme
zjistili nasledujici poznatky:

1. Kazda ryba ma zabry.
2. Savci nemaji zabry.
3. Néekteri savei dovedou plavat.

Ukolem je dokazat tvrzeni, 7e:

4. Neékteri zivocichové dovedou plavat a pritom nejsou ryby.
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V jazyce predikatové logiky prvého fadu vyjadiime tyto poznatky nasledovné:
— individuova proménnd z bude reprezentovat zivocichy,
— predikdtovy symbol RY BA bude pfifazen vlastnosti ”byt rybou”,
— predikatovy symbol MA_ZABRY oznacuje zivoéichy, kteif maji zabry,
— predikdit SAVEC(z) pfedstavuje, Ze Zivocich z je savec a
— predikdt PLAV E(z) vyjadfuje, 7e zivodich x umi plavat.
Atomickd formule RY BA(z) bude pravdivd tehdy a jen tehdy, pokud =z
oznacuje rybu, PLAV E(z) bude pravdiva, pokud Zivocich dovede plavat atd.
Nap¥. RYBA(KAPR) je pravdivd, RY BA(PES) nepravdiva, avSak atomické
formule PLAVE(RYBA) i PLAVE(PES) jsou obé pravdivé.

Formule predikatové logiky prvého rddu pak zapiseme:
(1) (Vx)(RYBA(z) - MA_ZABRY (z))
(2) (Vz)(SAVEC(z) - - MA_ZABRY (z))
(3) (3r)(SAVEC(x) A PLAVE(x))
Ukolem je dokazat tvrzeni teorému
(4) (3z)(PLAVE(x) A—=RYBA(x)) .
V odstavci 3.2 bylo feceno, ze tvrzeni teorému je pravdivé, pokud formule

[(Vz)(RYBA(x) - MA_ZABRY (z)) A (Vz)(SAVEC(xz) — - MA_ZABRY (z)) A
A (3z)(SAVEC(x) A PLAVE(z))] — (3z)(PLAVE(xz) A-RYBA(z))

je logicky pravdiva, resp. formule

[(V2)(RYBA(z) - MA_ZABRY (z)) A (Vx)(SAVEC(x) - - MA_ZABRY (z)) A
A (3z)(SAVEC(z) APLAVE(x))] A = (3z)(PLAVE(z) A—-RYBA(z))

je nesplnitelna pro jakékoli z (neni logicky pravdiva pro zddnou hodnotu z).

Pro aplikaci rezolu¢ni metody vyuzijeme druhy tvar formule, tzn. budeme
dokazovat jeji nesplnitelnost (nepravdivost). P¥evedenim formuli (1) az (4) do klau-
zularniho tvaru pomoci vyse uvedeného postupu dostaneme nasledujici mnozinu
klauzuli:

(1) ~RYBA(z) V MA_ZABRY (z)

(2) ~SAVEC(y) V -~ MA_ZABRY (y)

(3a) SAVEC(A)

(3b) PLAVE(A)

(4) =PLAVE(z) V RYBA(z)
Dikaz odvodime opakovanym pouzitim rezolu¢ni metody na klauzule (1) az (4)
a roz§ifovanim této mnoziny klauzuli o rezolventy, dokud neodvodime prazdnou
klauzuli O . Jeden z moznych derivacnich stromt aplikace rezolu¢ni metody
je uveden na obr. 3. 2.
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[=S(y) v -Z(y)] | S(A) | [-R(@)VZ(@) | [-P()VRGE)] | PA) |
91 ={A/y}
[ -2 |

92 = {A/z}

[ -R&) |
g3 = {A/z}
RO
O

Obr.3.2: Derivac¢ni strom ditkazu pravdivosti teorému z prikladu 3.8

Rezoluéni metoda umoznuje dokazovani teorémt z dané vychozi teorie. Neni
vSak obecnym predpisem k feSeni zadaného problému, protoze napf. jedno-
zna¢né neurcuje, které klauzule v daném kroku vzit (vybrat) pro rezoluci jako
rodicovské. V minulém kroku jsme jako vychozi rodi¢ovské klauzule zvolili klau-
zule (2) a (3a). Stejné tak jsme ale mohli zahajit klauzulemi (1) a (2), (3b) a (4)
nebo (1) a (4). Generovani vSech moznych rezoluci vede ke kombinatorické
explozi a proto je tfeba zvolit vhodnou tidici strategii.

Vv

Nejjednodussi moznosti je volba prohledavani do sitky. V prvni Grovni vy-
tvorime vSechny mozné rezolventy z klauzuli ve vychozi mnoziné, v druhé tirovni
rezolventy, jejichz alespon jedna rodicovské klauzule je z prvni trovné, ve treti
arovni musi byt alespon jedna rodi¢ovska klauzule z druhé trovné atd. Uz z to-
hoto slovniho popisu algoritmu hledani dvojic klauzuli urcenych k rezoluci je
ziejmé, Ze strategie prohledavani do §itky je zna¢né neefektivni (coZz ostatné jiz
bylo konstatovano v pfedchozi kapitole). Proto jind strategie napi. pozaduje,
aby jako rodicovskd byla prednostné vybrana klauzule, kterou tvori jediny li-
teral, nebot rezolventa bude obsahovat méné literali nez druhé z rodicovskych
klauzuli. V [Nilsson82] lze nalézt strategii, kterd poZzaduje, aby alesponi jedna
z rodic¢ovskych klauzuli byla negaci odvozovaného teorému nebo byla z této
klauzule v nékterém z predchozich krokt odvozena. Mezi efektivnéjsi postupy
pak patii strategie, které minimalizuji prohledavany deriva¢ni strom [Nilsson82],
[Rich83], [Schalkoff90].
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Rezoluéni metoda je teoretickym zakladem programovaciho jazyka Prolog,
ktery reprezentuje poznatky vyjadiené (zapsané) ve tvaru klauzuli s nejvyse
jednim pozitivnim (nenegovanym) literdlem a dnes patii k nejrozsifenéj$im pro-
stfedkdm pro logické programovéni.

3.4 Zaklady logického programovani

Logické programovani pouziva logiky jako vypoc¢tového formalismu; formule
predikatové logiky je sama o sobé programem k vyhodnoceni relace, kterou
popisuje. Programovaci jazyk PROLOG (PROgramming in LOGic) je imple-
mentaci tohoto formalismu.

Rezoluéni metoda dokazovani logické pravdivosti formuli pracuje s libovol-
nymi formulemi jazyka predikatové logiky, ale ¢asto se potyka s kombinatorickou
explozi moznych rodic¢ovskych pari rezolvent. Vypoctova slozitost obecné rezo-
luéni metody je superexponencidlni. Vykonné algoritmy dokazovani teorémi se
proto opiraji o heuristiky zaloZené na rozsahlych znalostech z problémové ob-
lasti. Takovy postup je vSak nevhodny pro konstrukci programovaciho jazyka.
Pti navrhu Prologu bylo proto pfijato feSeni spocivajici v omezeni tvaru klauzuli
vstupujicich do rezoluce. Vhodnym tvarem klauzuli jsou tzv. Hornovy klauzule.

3.4.1 Hornovy klauzule

Hornovy klauzule jsou klauzule, které obsahuji nejvyse jeden pozitivni literal.

Jsou-li P, @1, ..., @, atomické formule (dale budeme fikat jen atomy)
jazyka predikatové logiky 1.¥ddu ( n > 0 ), potom formule
{Pa_'Qla"'aﬂQn} a {_'Qla"'aﬂQn}

jsou Hornovy klauzule . ZapiSeme-li prvni z nich jako disjunkci literali, dosta-
neme formuli

P,V -QiV...V=Qn,
coz je formule ekvivalentni s implikaci
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ve které vechny atomy vystupuji v aserci (”pozitivng”) a symbol = <+ ’
oddéluje negativni a pozitivni ¢ast klauzule. V tomto tvaru klauzule vyjadiuje
postacujici podminku ” P plati, jestlize plati @1, ..., @,” . Proto se ¢asto
symbol konjunkce A nahrazuje ¢arkou. Pak ziskdme zapis

P<—Q17"'5Qn

Pouzijeme-li stejny prepis pro druhou klauzuli, dostaneme ponékud zahadné
vyjadreni ve tvaru

D<—Q1)"'7Q’n7

které lze chapat jako posloupnost dotazti na atomy uvedené v posloupnosti
Ql 5 oty Qn

Zapis, ktery pouziva jazyk Prolog, nahrazuje Sipku v uvedenych klauzulich
symbolem :- ,resp. ?- v klauzuli bez pozitivniho literdlu. Tim je de facto
naznaceno, ze klauzule neobsahujici pozitivni literdl je vlastné dotazem. Vyse
uvedené klauzule pak v Prologu zapiSeme jako

P:_le"'an-
?_Qla"':Qn-

Priklad 3.8: Diukaz skutecnosti, ze je-li ¢islo 3 délitelem ¢isla 6 a ¢islo 6
délitelem cisla 18 , pak také ¢islo 3 je délitelem ¢isla 18 , zapiSeme v Prologu
nasledujici posloupnosti prikazu:

d&litel(3,6).
dslitel(6,18).
d&litel(X,Z) :- d&litel(X,Y), d&litel(Y,Z).

V prvnich dvou klauzulich (p¥ikazech) vynechdvdme znak :- | protoZze jde
o konkluzivni Gsudek bez premis (neobsahuji negativni literdl). Chceme-li
dokazat, ze 3 je délitelem 18 , polozime dotaz ve tvaru

7- délitel(3,18).

Vyse uvedené tii klauzule pouZijeme jako program pro dokazani tvrzeni, resp.
pro odvozeni odpovédi. Substituci o1 = {3/X, 18/ Z} unifikujeme atom
v dotazu s pozitivnim atomem v tfetim ¥addku (ptikazu) teorie (unifikace s pred-
chazejicimi dvéma piikazy (fddky programu) neni moznd) a jako rezolventu
dostaneme klauzuli
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7- délitel(3,Y), délitel(Y,18).

K odvozeni prazdné klauzule O musime rezolvovat oba atomy ziskané klauzule
s prvnimi dvéma piikazy vyse zapsaného programu; za¢neme levym atomem. Pti
pouziti substituce oo = {6/Y} dostaneme rezoluci levého atomu s prvnim
radkem programu novou rezolventu

?7- d&litel(6,18). ,

ktera dalsi rezoluci s druhym rfadkem teorie dava O jako rezolventu. Od Prologu
pak dostaneme kladnou odpovéd na polozeny dotaz v podobé Fetézce yes .

3.4.2 Logické programy

Pokud Hornovy klauzule obsahuji pozitivni atom, zalezi dale na poctu ne-
gativnich atomi. Je-li tento pocet nulovy, dostavame klauzuli

P.

Symbol . (tefka) je symbolem ukonéujicim kazdy p¥ikaz Prologu a mé funkci
podobnou jako ’;7 v Pascalu; nesmime tedy zapomenout kazdy piikaz, véetné
dotazti, ukoncit teckou.

Je-li dle napt. n = 2, dostdvame

P:_QlaQQ-

Prvni typ klauzule (ptikazu) vyjadiuje jednoduchy fakt a fikdme mu nepodmi-
nény prikaz nebo nékdy také axiém. Druhy typ vyjadiuje skutecnost, ze P
vyplyva z premis @1 a (2, a fikdAme mu podminény prikaz nebo také pro-
cedura. Nepodminéné prikazy deklaruji fakta, kterd jsou pravdiva bez ohledu
na dalsi predpoklady, podminéné prikazy jsou tsudky, ktera deklaruji pravdivost
urcitého faktu, jsou-li pravdivé zapsané podminky (pfedpoklady) — viz dale.

Logicky program je potom libovolnd mnozina podminénych a/nebo ne-
podminénych piikazi.

Klauzule, které neobsahuji pozitivni literal, se vztahuji k provadéni logickych
programi (iniciuji spu$téni procesu rezolu¢éniho dokazovani). Je-li n > 0,
klauzule

7— Q1 ..., Qn.
ur¢uje posloupnost dotazii. Rikdme ji cilovd klauzule, jeji atomy nazyvame
cile. Je-li n =0, dostavadme prazdnou klauzuli, kterd znamené konec vypoctu.
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Postup vytvareni logického programu v jazyce Prolog si ukdzeme na nasle-
dujicim zemépisném prikladé:
Priklad 3.9: Vychizejme ze zjednodusené mapy nékolika Evropskych zemi
z obrazku 3.3. Skute¢nost, e Némecko mé s Ceskou republikou spole¢nou
hranici, vyjadiime v Prologu nepodminénym piikazem

sousedi (né&mecko, &r).

Pro vztah (relaci) ”maji spole¢nou hranici” jsme pouzili predikat (pfesné nézev
predikidtu) sousedi, n&mecko a &r jsou jeho argumenty. ProtoZe se zde
jednd o konstantni argumenty (v terminologii predikdtové logiky o individuové
konstanty) , zapisujeme je malymi pismeny, resp. musi v Prologu za¢inat malym
pismenem ( pozor — odlignost od definice jazyka predikatové logiky ! ).

baltsk pobalti

sns
cerné_more

severni_more

|

[

dansko

némecko

rakousko

madarsko

rumunsko

Obr. 3.3: ZjednoduSend struktura evropskych sttt pouzita v prikladu 3.9.

Relace popisujici spole¢né hranice mezi vSemi staty z obr. 3. 3 zapiseme pak jako

nasledujici posloupnost nepodminénych prikazi:
sousedi (dansko, né&mecko).
sousedi (né&mecko, polsko).
sousedi (némecko, &r).
sousedi (né&mecko, rakousko).
sousedi (polsko, pobalti).
sousedi (pobalti, sns).
sousedi (polsko, smns).
sousedi (&r, sr).
sousedi (&r, polsko).
sousedi (&r, rakousko).
sousedi (sr, polsko).
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sousedi (sr, sns).

sousedi (sr, madarsko).
sousedi (rakousko, madarsko).
sousedi (madarsko, sns).
sousedi (madarsko, rumunsko).
sousedi (rumunsko, sns).

Tento prvni jednoduchy program v Prologu vyjadruje vSechna fakta o relacich
sousedstvi vyobrazenych evropskych statii. Nyni se mizeme nejcastéji interpre-
tacniho systému Prologu dotazovat, které evropské staty spolu sousedi ¢i nikoli.
Takze na dotaz

?- sousedi (rakousko, madarsko).
Prolog odpovi yes  jakmile zjisti, 7e jde o fakt uvedeny v nami zadaném
programu. Polozime-li v§ak dotaz

?- sousedi (dansko, madarsko).
Prolog odpovi no , protoze o spole¢né hranici mezi zadanymi staty neni
z posloupnosti nepodminénych ptikazl nic zndmo. Stejnou odpovéd dostaneme
na dotaz

?7- sousedi (francie, madarsko). ,
nebot o objektu popsaném konstantou ”francie” Prolog dosud "neslysel”.
Podobné dostaneme negativni odpovéd i na dotaz

?7- sousedi (madarsko, rakousko). ,

protoze skutecnost uvedenou v dotazu nelze 7z naseho programu odvodit. Mit
spolecnou hranici, resp. spolu sousedit je sice vztah symetricky, ale v posloup-
nosti nepodminénych piikazti jsme toto neuvedli. Prolog cti pofadi argumentt
a fakt

sousedi (rakousko, madarsko).
je pro néj néco jiného nez fakt

sousedi (madarsko, rakousko). |,
ktery neni v programu uveden. Na§ program definuje relaci sousedi jinak, nez
odpovidéd symetrickému vztahu ”mit spole¢nou hranici”. Tento rozdil mizeme
zatim napravit tim, Ze ke kazdému nepodminénému piikazu vyse uvedeného
programu pridame jeho symetricky protéjsek. Dostaneme tak program, ktery se
sklada z dvojnasobného poctu nepodminénych piikazi. Pozdéji si ukazeme, ze
symetrii relace sousedi miizeme daleko snaze vyjadrit jedinym podminénym
prikazem.

Miizeme se také zeptat, jaké sousedy ma Némecko:
?- sousedi (né&mecko, X).

V tomto pfipadé necekdme odpovéd ano & ne , ale (zatim neznadmé) hodnoty
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proménné X (jména proménnych v Prologu vzdy za¢inaji velkym pismenem!).
Prolog na vyse polozeny dotaz odpovi
X = polsko
To v8ak neni jedind mozna odpovéd. Checeme-li ziskat dalsi feSeni, zaddme na
klavesnici stfednik a dostaneme
X = ¢r;
X = rakousko;
no
Posledni odpovéd ndm oznamuje, ze byly vyCerpany v8echny moznosti.
Dotaz mtize obsahovat i vice proménnych. Lze se napt. dotazat, kdo s kym
sousedi pomoci prikazu
?7- sousedi (X, Y).
Hleddme v8echna X, Y takové, pro néz plati relace sousedi (X,Y) . Prolog
vyhleda v8echny takové dvojice jednu po druhé a odpovi
X = dansko
= némecko;
= némecko
polsko;
= némecko

= <
1]

= Cr;

Z naseho programu bychom dostali celkem sedmnact odpovédi; jejich vyhleda-
vani se da kdykoli ukoncit tim, Ze misto stfedniku napiSeme tecku.

Mitzeme polozit i slozitéjsi dotaz, napf. ”Kterd zemé lezi mezi Ceskou re-
publikou a Madarskem ?” Hledat budeme takovou zemi Z , pro kterou plati
relace sousedi (¢r, Z) a sousedi (Z, madarsko) . Dotaz zapiSeme v Prologu
jako konjunkci (posloupnost) dvou jednoduchych dotazt

?- sousedi (&r, Z), sousedi (Z, madarsko).
Dostaneme odpovéd
Z = sr;
NapiSeme-li stfednik, dostaneme jesté jednu odpovéd, a to
Z = rakousko

Na§ zemépisny program rozsirime dale o dalsi fakta, kterd pridame v podobé
nepodminénych piikaza. Pfimorské staty maji ¢ast své hranice tvorenu morem;
tuto skutec¢nost vyjadiime piikazovou sekvenci

sousedi (dansko, severni_mote).
sousedi (dansko, baltské_mote).
sousedi (n&mecko, severni_mote).
sousedi (n&mecko, baltské_mote).



3.4. Zaklady logického programovani 87

sousedi (polsko, baltské mofe) .

sousedi (pobalti, baltské mofe).

sousedi (sns, &erné mote).

sousedi (rumunsko, Eerné_mofe).
Atomy severni_more, baltské_more a cerné_more nesméji byt podobné jako
v jinych programovacich jazycich rozdéleny mezerou. Pomizeme si tedy napf.
znakem podtrzeni a nikoli pomlckou, ktera se v Prologu pouziva v jinych sou-
vislostech (zatim jsme se s ni setkali v kombinaci znakt ?7— ).
Skutecnost, ze atomy severni_more, baltské_more a cerné_more jsou v relaci
sousedi vlastni jména moii a nikoli jména statti, musime Prologu ”vysvétlit”
pridanim tii dalsich nepodminénych piikazi

mofe (severni mofe).

mofe (baltské mofe).

mote (&erné_mote).
Pfitom mala pismena, kterymi atomy zac¢inaji, informuji o tom, ze jde o vlastni
jména (konstanty) a ne o proménné . Nové zavedend relace more , kterd
ma4 jen jeden argument (je undrni), definuje obvykle vlastnosti, které muize mit
jednotlivy objekt, zatimco binarni relace (napft. sousedi) definuji vztahy mezi
usporadanymi dvojicemi objektt. Kromé uvedenych unarnich a binarnich re-
laci, které jsou nej¢astéjsi, mizeme v Prologu pouzivat i relace viceGetné (obecné
n-arni).

Vyse jsme uvedli, ze vztah "mit spole¢nou hranici” je symetricky, avSak
Prolog tim, ze respektuje poradi argumenti, tuto symetrii vztahu "nezna”. Plati,
7e napr. nepodminény piikaz

sousedi (némecko, &r).
nezahrnuje skutecnost
sousedi (&r, némecko).
Skutec¢nost, ze jestlize zemé Y ma spoleénou hranici se zemi X , pak také
zemé X ma spolecnou hranici se zemi Y , resp. symetrii relace sousedi proto
musime vyjadrit ptikazem, ktery terminologii blizkou jazyku predikatové logiky
vyjadiime slovné asi takto:
Pro kazdé X akazdé Y X sousedis Y ,
jestlize Y sousedis X .
Takovym prikazem je podminény prikaz , ktery zapiSeme
sousedi (X, Y) :- sousedi (Y, X).
Z pohledu jazyka predikatové logiky je podminény piikaz zapisem tsudku: zavér
sousedi (X, Y) je pravdivy, jestlize plati pfedpoklad sousedi (Y, X) . Pfitom
fetézec =’ zastupuje Sipku znazornujici vyplyvani, kterd vede od predpokladu
na pravé strané podminéného prikazu k zavéru tisudku, ktery stoji nalevo od ni,
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tedy opaéné, nez jsme zvykli vyplyvani zapisovat v jazyce predikdtové logiky.
V terminologii jazyka Prolog je podminény piikaz tvoren hlavou prikazu
sousedi (X, Y) stojici nalevo od symbolu =~ a télem podminéného
piikazu sousedi (Y, X), které stoji napravo od :=’ a které muZe byt tvofeno
jednou nebo vice premisami. Proménné v Prologu jsou automaticky univerzalné
kvantifikovany .

Podminénymi piikazy se daji deklarovat dalsi vlastnosti relaci definovanych
vyctem zékladnich faktd (nepodminénych piikazi), aniz bychom definici relace
zdlouhavé doplhovali o dal$i nepodminéné piikazy. Napi. skutecnost, ze nékteré
staty leZi u mofe, miZeme popsat novou relaci u_more , kterou definujeme
podminénym piikazem

umofe (Z, M) :- sousedi (Z, M), mote (M).
Pak na dotaz

?7- umore (polsko, baltské mote).

dostaneme kladnou odpovéd, nebot cil u_more (polsko, baltské_more) je splnén,
jestliZze dostaneme kladnou odpovéd na dotaz ?-sousedi (Z, M), more (M). P¥i
vyhodnocovani této podminky postupuje Prolog zleva doprava, tzn. Ze nejprve
provéri platnost prvni podminky a v pripadé jeji logické pravdivosti pokracuje
testovanim druhé podminky. Obdobné na dotaz

?- u_more (dansko, Q).
dostaneme odpovéd

Q = severni_mofte;

Q baltské mote;

no

Binarni relace u-more spojuje jméno zemé s jménem morte, u kterého tato
zemé lezi. Zajimaji-li nas pfimorské staty bez ohledu na to, u jakého more lezi,
muzeme definovat unarni relaci primorsky_stat podminénym piikazem

primorsky_stat (S) :- umote (S, M).
Na dotaz
7- primo¥sky.stat (S).
dostaneme odpovéd
S = dansko;
= némecko;
= polsko;
pobalti;
= sns;

mnwn 2 n
1}

= rumunsko;
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Ne vzdy je v8ak nutno novou relaci zavadét. Chceme-li v nasem piikladu zjistit,
zda néjaky stat S lezi u morfe a na jménu more nezalezi, pouzijeme jiz defi-
novanou relaci u_more, v niz misto proménné M pouzijeme tzv. anonymni
proménnou, kterou v Prologu zapisujeme izolované stojicim znakem podtrzeni.
Anonymni proménné je proménnad, jejiz hodnoty nejsou dale zpracovavany, ne-
definujeme jeji jméno (zastupuje ho znak ’'_’) a jeji hodnoty pii splnéni cile
nevystupuji. Cili na dotaz ve tvaru

?- umo¥e (S, _ ). ,
dostaneme stejnou odpovéd jako v piipadé zavedeni relace primorsky_stat .

Dva staty, které lezi u stejného more, mohou mit vyhodné namorni spojeni.
Tuto relaci, kterou slovné vyjadiime ”pro kazdé Z1 a kazdé Z2 je namoini
doprava vyhodna, jestlize obé zemé Z1 i Z2 lezi u stejného mote M 7,
zapiseme v Prologu pomoci jediného podminéného piikazu

namofni doprava (Z1, Z2) :- umofe (Z1, M), umofe (Z2, M).
V obou podminkéch v téle posledniho piikazu musime uvést stejnou proménnou
M pro jméno more, i kdyz v dotazech typu
?- namo¥ni doprava (dansko, pobalti).

jméno more nevystupuje. Definovali jsme ale podminku, Ze ndmorni spojeni je
vyhodné jen v pripadé, ze oba primorské staty lezi u stejného more. Kdybychom
pouzili anonymni proménnou, neobdrzime spravnou odpovéd, nebot dva vyskyty
symbolu ’_ vzdy znamenaji dvé rdzné anonymni proménné, ¢imz bychom
podminku polohy statt pfi stejném mofi potladili.

Vyrazné rozsiteni vyrazovych moznosti Prologu piinasi moznost rekurzivni
definice relaci. Tuto definici si opét ukdzeme na prikladé relace prechod, kterd
deklaruje moznost prechodu z jedné zemé do druhé. Jsou-li Z1 a Z2 dvé
sousedni zemé, jde o nejjednodussi zpusob prechodu ze Z1 do Z2. Slovné
miizeme podstatu prechodu z jedné zemé do druhé vyjadrit

Pro kazdé Z1 a kazdé Z2 je mozné prejit ze Z1 do Z2,
jestlize Z1 sousedi se Z2.
Jelikoz z pohledu predikatové logiky se jednd o jednoduchy tusudek, zapiseme
uvedenou skutecnost v Prologu jednim podminénym piikazem
ptechod (Z1, Z2) :- sousedi (Z1, Z2).
To v8ak neni jediny zptisob piechodu ze zemé do zemé. Pokud Z1 nesousedi
se Z2, ale obé zemé sousedi s nékterou treti zemi Y, lze ze Z1 piejit
do Z2 tranzitem pfes Y . Takovou skutecnost vyjadiime v Prologu prikazem
pfechod (Z1, Z2) :- sousedi (Z1, Y), sousedi (Y, Z2).
Je ziejmé, ze Tetéz tranzitnich zemi, pres které prejdeme ze Z1 do Z2 muze
byt i delsi, napft.:
ptechod(Z1,Z2) :- sousedi(Z1,Y1),sousedi(Y1,Y2),sousedi(Y2,Z2).
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Jeho délka neni pfedem nijak omezena, avSak jde o velmi nepohodlny zptsob
zapisu. Proto relaci prechod budeme v Prologu definovat zcela korektné a po-
hodlné bez ohledu na pocet zemi, které mezi Z1 a Z2 lezi. Nejprve popiSeme
nejjednodussi pripad prechodu mezi sousednimi zemémi zptisobem uvedenym
vyse

pfechod (Z1, Z2) :- sousedi (Z1, Z2).
pripady prechodu:

pfrechod (Z1, Z2) :- sousedi (Z1, Y), pfechod (Y, Z2).
Ackoli problém rekurze neni urcité ¢tenafi neznamy, pokusme se nastinit, jak
bude Prologovsky systém dotaz na prechod mezi zemémi vyhodnocovat: Cil,
napf. 7- pfechod (né&mecko, Z). , rozloZime na dva diléi cile (viz prava
strana posledniho podminéného piikazu) . Prvni, jednodussi krok udéldme ”sami”
tim, Ze vykro¢ime do nékteré sousedni zemé Y . Pokud zemé Y neni nasi ci-
lovou zemi Z2, nechame za ndas dalsi krok zdanlivé udélat ”nékoho jiného”.
To vsak je skutecné jen zdani — v dalsim kroku, pokud Y nesousedi se 72,
opét "sami” vykrocime do dalsi sousedni zemé, napt. Y2, a z ni budeme déle
hledat novou moznost tranzitu do Z2 atd. Takze v naSem zemépisném prikladé
dostaneme na dotaz  7- pfechod (né&mecko, Z). postupné odpovédi
= polsko;
= Cr;
= rakousko;
= dansko;
pobalti;
= sns;
= sr;
= madarsko;

N NNNNNNNDN
1}

= rumunsko;

B
(]

Na zavér odstavce si ukazme pouziti Prologu pro feseni tlohy uvedené v pti-
kladu 3.8. Abychom mohli zapsat tam uvedenou posloupnost klauzuli, musime
nejprve definovat nékterd vzdy platnd (vzdy pravdivd) fakta nepodminénymi
prikazy

zivo&ich(pes).
zivo&ich(kocka) .
zivo&ich(kapr) .
ma_Zabry (kapr) .
plave(pes).
neplave (kocka) .
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Pak teprve mizeme zapsat klauzule podminénymi piikazy
neplave(U) :- not(plave(U)).
savec(X) :- Zivo&ich(X), not(ma_zabry(X)).
ryba(Y) :- Zivo&ich(Y), ma_zabry(Y).
plave(Z) :- ryba(Z).

a platnost tvrzeni ovérit polozenim dotazu
?7- plave(V), not(ryba(V)).

3.4.3 Datové typy a numerické vypocéty v Prologu

Datové typy, které lze v Prologu pouzivat, mizeme rozdélit podle schématu

na obr. 3. 4:
data

jednoduché objekty  struktury

N

konstanty proménné

VRN

atomy &isla

Obr. 3.4: Hierarchie datovych typtu v Prologu

Datové typy v Prologu rozdélujeme na jednoduché (tohoto typu jsou viechna
data, s nimiz jsme se dosud setkali) a sloZené, kterym Fikdme struktury.
Pouzité datové typy neni nutno v programech deklarovat, Prolog je rozeznava
podle jejich syntaxe (zptisobu zdpisu v programu).

Jednoduché datové typy délime dale na konstantni (atomy) — v naSem pii-
kladé vystupovaly jako vlastni jméma objekti, napt. ¢r, Cerné_more a pro-
ménné, které vyjadiovaly obecnd jména t¥id objektd (Stdt, Mofe) a za-
pisovali jsme je s minimélné jednim velkym pismenem na zac¢atku (coZ je jedno
z implicitnich syntaktickych pravidel, podle nichz Prolog datové objekty rozli-
Suje). Atomy lze vyjadiit trojim zptsobem jako
— fetézce pismen, islic a znakil _ (podtrzeni) zacinajici malym pismenem,

— fetézce specidlnich znakd, napt. 7—, —, =, \==, =* ap,,

— fetézce znakl uzaviené v apostrofech, napt. ’Némecko’, 'KAREL’.

Tteti vyjadreni je nezbytné v pripadé, ze chceme objekty oznacovat béznym
zptsobem, tzn. napiiklad pouzivat vlastni jména zacinajici velkym pismenem.
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Jedné se o klasické znakové fetézce, u nichz ”zadni” apostrof jednoznacné ukon-
Cuje Tetézec, takze mezi apostrofy je mozné pouzivat i "mezeru”, tzn. znakovy
fetézec ’Karel IV’ mutzeme pouzit pro oznaceni atomu spojeného s vyznamem
tohoto vladafte.

Mezi atomy pocitdme nejen vlastni jména konstantnich datovych objekti, ny-
brz i symbolicka jména relaci. Takze i fetézce sousedi, u-more, primorsky_stat
jsou také atomy.

Dalsim jednoduchym datovym typem v Prologu jsou ¢isla. Tato syntak-
tickd kategorie je silné zavisla na pouzité implementaci Prologu. Standardni
implementace umoznuji pouzivat pouze prirozena ¢isla z velmi omezeného roz-
sahu, béZné implementace pak klasickd celd ¢isla (tj. véetné zdpornych Cisel)
v béZném rozsahu. Raciondlni ¢isla (”pascalsky” typ real) jsou dostupnd jen
v nékterych ”vétsich” implementacich.

Proménné oznaCujeme fFetézci znakl zacinajicimi velkym pismenem. Sa-
motny znak _ (podtrZeni) oznacuje anonymni proménnou, o jejimZ vyznamu
jsme jiz hovortili. Oborem platnosti kazdé proménné je pouze klauzule, ve které
vystupuje! Jestlize se stejné symbolické jméno proménné vyskytuje ve dvou
riznych klauzulich, Prolog je interpretuje jako jména dvou riiznych promén-
nych. Tim se svymi vlastnostmi podstatné odlisuji od konstant, které v celém
programu (ve v8ech klauzulich) oznacuji stejny datovy objekt.

Slozené datové objekty neboli struktury se skladaji z vice datovych polozek
arozdélujeme je na struktury definované funktory, které si zpravidla znazornu-
jeme jako stromové struktury, seznamy, které zndme z jinych programovacich
jazykt, a eventualné dalsi datové struktury, jejichz sortiment je vzdy zavisly na
konkrétni implementaci Prologu. Popis a pouziti struktur v Prologu je vsak nad
ramec tohoto skripta, pro jejich studium lze doporucit napt¥. [Jirkd91].

Ackoli Prolog je jazyk predevsim pro symbolické vypoéty (symbolic com-
putations), bylo by pomérné nelogické, kdyby neumoziioval provadét s ¢isly
alespon ty nejjednodussi vypocetni operace. Nad implementovanymi ¢iselnymi
typy jsou proto k dispozici aritmetické operace oznacené béznymi operdtory
+, —, %, /, mod (jejich sémantika je totozna jako v Pascalu) a mno-
zina relac¢nich symboli umoznujicich zapis porovnani hodnot ¢iselnych objekti
>, < >=, =<, =, \ =, ==, \ == . Vyznam prvnich ¢tyf reldtort
je vice méné zfejmy; symboly ’=’, resp. ’\ =’ pouZijeme k ovéfeni, zda se
symbolicky vyraz nalevo od néj shoduje, resp. neshoduje s vyrazem napravo pii
pfipadném dosazeni za proménné. Atomy ’==’ a '\ ==’ umozhuji testovat
shodu (neshodu) dvou vyrazti bez moZnosti substituovat proménné. Proto na
dotaz
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-X=1+4 .
Prolog odpovi

X=1+4
a na dotaz

?7-X==1+4.
dé zédpornou odpovéd, protoze proménnd X je jiny symbolicky vyraznez 1+ 4
a ztotoznéni obou vyrazt dosazenim za X neni tentokrat dovoleno.
Oba priklady ukazuji, Ze uvedené dotazy nevedou k aritmetickym vypoctim,
s vyrazy se pracuje pouze jako s posloupnostmi symboli. Vyhodnoceni arit-
metického vyrazu je totiz v Prologu zcela jind operace nez test splnitelnosti
ngjakého cile. Avsak Prolog umi vyhodnocovat pouze splnitelnost cil; aritme-
ticky vypocet proto musime na takovou tlohu prevést. Vypoc¢tu hodnoty vyrazu
1 + 4 a jejiho ulozeni do proménné X docilime zapisem

?7-Xis 1 + 4 .
Nalevo od operatoru is stoji vidy proménnd, napravo muze byt libovolny
aritmeticky vyraz sestaveny podle obvyklych pravidel z ¢isel, operatort, pro-
ménnych a (p¥ipadné) zévorek. Aritmetické operatory maji svoji prioritu, kterd
umorziuje nékteré zavorky vynechéavat. Detaily 1ze opét nalézt v [Jirka91].

3.4.4 Vyhodnocovani pfikazti aneb jak podita Prolog

Vyhodnocovéani posloupnosti piikazti v Prologu spoustime polozenim do-
tazu, fikdme formulaci cile. Kazdy dotaz je tvoren posloupnosti jednoho nebo
vice dil¢ich cila a kladnd odpovéd vyzaduje soucasné splnéni v8ech dil¢ich cila.
Prolog porovnava jednotlivé diléi cile polozeného dotazu s hlavami klauzuli (ne-
podminény ptikaz chipeme jako hlavu bez téla) zpravidla v pofadi, v jakém
byly klauzule zapsany (tedy shora dolt, avak existuji implementace vyuZivajici
efektivnéjsi prohledavaci strategie). Je-li mozné dosdhnout shody (ve smyslu
predikatové logiky unifikace) diléiho cile a hlavy nékterého z nepodminénych
nebo podminénych piikaza tim, Ze se vhodné dosadi za proménné v dil¢im cili
a dané klauzuli, Prolog provede stejnou substituci i v ostatnich dil¢ich cilech
dotazu a ovéfovany cil nahradi podminkami z téla klauzule. Tim vytvori novy
dotaz a v dalsim kroku popsany postup opakuje pro nové odvozenou posloupnost
dil¢ich cilt (novy dotaz). Jsou-li v dotazu obsaZeny néjaké proménné, kladnd
odpovéd obsahuje téZ hodnoty proménnych, pro které jsou vSechny diléi cile spl-
nény. Jestlize existuje vice feSeni (odpovédi na dotaz), Prolog vyda dalsi feSen,
je-li k tomu vyzvén stfednikem. Zaporna odpovéd (no) je vydana pouze tehdy,
kdyz k nékterému z dil¢ich cili neni nalezena komplementarni hlava a postupnou
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rezoluci jednotlivych dil¢ich cili se nepodaii odvodit prazdnou klauzuli.
Shrneme-li hlavni myslenky algoritmu vyhodnocovani programu v Prologu,

1ze hledani odpovédi na polozeny dotaz vyjadrit zjednodusené jako

— unifikaci proménnych vhodnym dosazenim v atomech klauzuli,

— logickou dedukci, tj. prechod od provérovaného cile k podméankam, které
mohou jeho pravdivost zarucit,

— navrat k alternativnimu reSeni drive splnénych cili, pokud zvolené feseni
ostatnim cilim nevyhovuje.

Priklad 3.11: Vyhodnocovani dotazti v Prologu — vyse uvedena fakta si
ilustrujme vyhodnocenim nasledujicich ¢tyt dotazi:
a) Polozime-li dotaz
?- sousedi (madarsko, rakousko). ,
prohledd Prolog nejprve vSechny nepodminéné ptikazy popisujici relaci
”sousedi”. Protoze nenajde nepodminény piikaz s odpovidajicim poradim
argumentti, zkusi v dal§im kroku provést unifikaci proménnych v podmi-
néném piikazu
sousedi (X, Y) :- sousedi (Y, X)
Po provedené substituci o; = {madarsko/X, rakousko/Y } a rezoluci
odvodi novy dotaz
?- sousedi (rakousko, madarsko). ,
ke kterému je v dalsim kroku rezolu¢ni metody nalezen odpovidajici ne-
podminény prikaz, resp. jeho hlava, a rezoluéni metodou odvozena prazdna
klauzule. Prolog pak odpovi yes

b) Polozime-li dotaz
?- mote (rakousko). ,
bude jeho vyhodnoceni probihat stejnym zptsobem. Cil more (rakousko)
se v8ak neshoduje s hlavou Zadné klauzule programu (unérni relace more
je definovana tfemi nepodminénymi piikazy, které pripoustéji pouze indi-
viduové konstanty severni_more, baltské_more ¢i derné_moie). Cil tedy
neni mozno splnit a Prolog odpovi  no

c) BohuZel ani Prolog neni chranén pied nebezpecim vzniku nekoneénych, ¢i
lépe neukoncenych vypoctl. Polozime-li v nasem ”zemépisném” programu
dotaz

?- sousedi (&r, rumunsko). ,
pokusi se Prolog ovéfit, Ze cil sousedi (¢r, rumunsko) je splnén. Porovndva
jej postupné s hlavami klauzuli v nasem programu, ale argumenty predi-
kdtu sousedi se neshoduji s zddnym z fakti, které jsou deklarovany ne-
podminénymi ptrikazy. Shoda je nalezena az s hlavou podminéného piikazu
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sousedi (X, Y) :- sousedi (Y, X). po substituci o2 = { & /X, rumunsko/Y }.
Dostaneme specidlni ptripad tohoto podminéného prikazu

sousedi (&r, rumunsko) :- sousedi (rumunsko, &r). ,
ktery podminuje splnéni vyse definovaného cile pravdivosti podminky
sousedi (rumunsko, ¢r), coz znamené kladnou odpovédi na dotaz

?- sousedi (rumunsko, &r).

Stejné se Prolog snazi potvrdit pravdivost cile sousedi (rumunsko, ¢r),
ale zadny nepodminény piikaz tomuto cili nevyhovuje. Opét je tedy na-
lezen nepodminény piikaz sousedi (X, Y) :- sousedi (Y, X). , z néjz po
substituci o3 = {rumunsko/X, ¢&/Y } dostaneme specidlni pfipad

sousedi (rumunsko, &r) :- sousedi (&r, rumunsko).
Ten podminuje splnéni cile pravdivosti podminky sousedi (¢r, rumunsko),
ktera je totoznd s cilem, od néhoz jsme vysli. Oba popsané kroky se budou
znovu a znovu opakovat — vznikne neukonceny vypocet. Prolog proto ob-
sahuje dalsi prostiedky, jimiz lze takovyto vypocet ukoncit; jejich detailni
popis lze nalézt napt. v [Jirku91].

d) Nakonec si ukazme, jak Prolog zpracovava dotazy sloZené z vice cili a jak

prohledava moznd alternativni feSeni. Zeptame-li se

7- ptimo¥sky_stat (polsko). ,
pouzije Prolog podminény prikaz

pfimofsky_stat (S) :- umofe (S, _). ,
ktery jako jediny definuje piimorské staty. Jednim krokem pievede tento
piikaz po substituci o4 = {polsko/S} na dotaz

?7- umofe (polsko, _).
Podle podminéného piikazu definujiciho relaci u_more je kladnd odpovéd
na takto polozeny dotaz podminéna kladnou odpovédi na dotaz

?- sousedi (polsko, M), mote (M). |,

ktery sestava ze dvou dil¢ich cili. Prolog je bude fesit jeden po druhém
zleva doprava. Zac¢ne diléim cilem sousedi (polsko, M) a najde prvni feseni
M = pobalti. Zapamatuje si hodnotu proménné M a zjistuje, zda tato
hodnota vyhovuje i druhému dil¢imu cili — pokusi se ovérit pravdivost cile
more (pobalti) , ale neuspéje. Zde by vypocet konéil netspéchem, kdyby cil
sousedi (polsko, M) nepfipoustél zadna dalsi feseni. Prolog se k nému v8ak
vrati a zkusi pro néj nalézt dalsi mozné feseni. Po radé vybere altermativu
M = sns, ktera v dal§im kroku vede k ovérovani pravdivosti dil¢iho cile
more (sns), které bude rovnéz netspéiné. Prolog se proto podruhé vrati
k cili sousedi (polsko, M) a vybere dalsi variantu M = baltské_more.
JelikoZz tato varianta vyhovuje i druhému cili more (baltské_more), do-



96 Kapitola 3. Zaklady logiky a logického programovani

staneme odpovéd  yes
Zménou poradi dil¢ich cila v dotazu

?- sousedi (polsko, M), mote (M). ,
by bylo moZno dosdhnout uréitého zkraceni vypoctu (nas program obsa-
huje deset zemi, ale jen t¥i mofe); postup jeho vyhodnoceni vSak pone-
chame c¢tenari jako cviceni.

Tolik stru¢ny Gvod do problematiky programovani v Prologu. Prolog obsa-
huje samoziejmé celou fadu dalsich konstrukci, které umoznuji praci s datovymi
strukturami, provddéni i komplikovan&jSich vypo¢tl, Gpravy programu (napf.
pridavéni ¢ vypousténi klauzuli) béhem vypocétu apod. VSechny tyto konstrukce
blikaci zabyvajici se programovanim v Prologu. Zavérem pouze charakterizujme
Prolog jako jednoduchy konverzacni programovaci jazyk, ktery by mél usnadnit
tvorbu logickych programi Sirokému okruhu uzivateld. V Prologu je ponechan
dostatek prostoru pro vlastni tvotrivou praci uzivatele, ktery ma moznost sou-
stfedit se spiSe na popis vlastnich relaci, tedy na otdzku CO se ma vyftesit,
protoZe neni nucen neustdle premyslet JAK ma tu ¢ onu ¢ast programu efek-
tivné zapsat, KAM m3 ulozit vypoctené vysledky atd. Prolog patfi k jazykim
umoznujicim tzv. symbolické programovani, jejichz hlavnim charakteristickym
rysem je potlaceni nutnosti premyslet, jak dany problém co nejlépe zapsat.



