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Kapitel 1

Einfithrung

In dieser Diplomarbeit werden die Implementierung und die Leistungsana-
lyse von SAGA, einem Erfiillbarkeitsalgorithmus fiir das Bewachte Fragment
(Satisfiability Algorithm for the Guarded Fragment) dargestellt.

Das Bewachte Fragment (Guarded Fragment, GF) ist ein ausdrucksstar-
kes, entscheidbares Fragment der Priadikatenlogik erster Stufe (FO), das zu
Beginn der 90er Jahre erstmals beschrieben [AvBN98] und seitdem intensiv
untersucht wurde (siehe z. B. [vB97, Gra99b, Gria99a, dN98]). Es ist eine Er-
weiterung der Multimodallogik K,, [BARVO01]: Wihrend in der Ubersetzung
von K, (Formel 1.1) in FO nur zweistellige Relationen vorkommen (For-
mel 1.2), gibt es in GF keine Einschrinkung fiir die Stelligkeit der Priadikate
(Formel 1.3).

[i] (1) )
Vz(R(e,z) — o(z)) Az(R(c,xz) A p(x)) (1.2)
Va,y(S(e, d,z,y) = ¢(c,d, x,y)) Az, y(S(c,d,z,y) A p(e,d,z,y)) (1.3)

K, und andere Modallogiken haben viele fiir das Entscheidungspro-
blem niitzliche Eigenschaften, etwa die Endliche-Modell-Eigenschaft oder
die Baum-Modell-Eigenschaft (sieche Abschnitt 3.1). Die Motivation fiir die
Entwicklung von GF war, zu verstehen, warum die Modallogik diese Ei-
genschaften hat, und darauf aufbauend die Ausdrucksstirke der Modallogik
unter Beibehaltung dieser Eigenschaften zu erweitern.

Den Modallogiken eng verwandt sind die in der Wissensreprisenta-
tion verwendeten Beschreibungslogiken (Description Logics, DL; fiir eine
Einfiihrung siehe z. B. [Baa99]): So ist die Beschreibungslogik ALC eine syn-
taktische Variante der Multimodallogik K,, [Sch91]. (Im Umkehrschluff kann
man GF als Erweiterung von ALC um n-stellige Rollen auffassen.)
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Beschreibungslogiken werden in Anwendungen der Wissensrepréisenta-
tion vielfach eingesetzt, siehe z. B. [Sat98, DFvH'00]. Dabei sind Tableau-
Algorithmen [BSO01] eine wichtige Klasse von effizienten Schluifolgerungsver-
fahren: Sie entscheiden Erfiillbarkeit einer Formel ¢, indem sie versuchen,
fiir ¢ eine endliche Struktur, genannt Tableau, zu erzeugen, aus dem sich ein
Modell fiir ¢ konstruieren 1483t.

Fiir die Optimierung von Tableau-Algorithmen gibt es zahlreiche Me-
chanismen [Hor97, HST00]. Eine wesentliche Motivation fiir die Entwicklung
von SAGA war die Beantwortung der Frage, ob die Verwandtschaft zwischen
Modallogiken und Beschreibungslogiken so weit reicht, dafl die Mechanis-
men, die das Schlieflen fiir Beschreibungslogiken effizient machen und damit
zu praktischer Entscheidbarkeit fithren, sich auch fiir GF bewé&hren.

1.1  Ubersicht der folgenden Kapitel

In Kapitel 2 werden kurz die Funktionsweise von Tableau-Algorithmen und
ihre Rolle in der Wissensreprésentation skizziert. Kapitel 3 beschreibt dann
ausfiihrlich Syntax und Eigenschaften von GF und verwandten Logiken.
Der dieser Arbeit zugrundeliegende Tableau-Algorithmus fiir GF wird in
Kapitel 4 in groben Ziigen wiedergegeben.

Die folgenden vier Kapitel bilden den eigentlichen Kern dieser Arbeit:
In Kapitel 5 wird die Implementierung detailliert beschrieben. Hier ist der
Algorithmus noch méglichst einfach gehalten, wiahrend in Kapitel 6 die in
SAGA eingesetzten, grofitenteils von anderen DL-Implementierungen [Hor97,
H1a00] iibernommenen Optimierungen und Heuristiken dargestellt werden.

Die Effizienz der einzelnen Heuristiken und ihre Wechselwirkungen un-
tereinander werden in Kapitel 7 analysiert. Die Leistungsfihigkeit der besten
Kombination wird dann in Kapitel 8 mit der anderer Systeme verglichen.
Die Resultate werden schliefilich in Kapitel 9 zusammengefaflt.



Kapitel 2

Tableau-Algorithmen in der
Wissensrepriasentation

2.1 Wissensreprisentation

Die Wissensrepréisentation ist ein Teilgebiet der theoretischen Informatik
und Kiinstlichen Intelligenz, deren Gegenstand die Erzeugung eines Mo-
dells fiir einen Teil der Realitit, die Domdne, in einer Wissensbasis ist
[OKVLNO95]. Um diese Modellierung in einer symbolischen und maschinell
auswertbaren Form zu ermdglichen, ist ein an die Doméne angepafiter For-
malismus erforderlich, der im folgenden als WR-Sprache bezeichnet wird.

Ein Wissensrepréisentations-System enthilt dariiberhinaus ein System
von Inferenzregeln, das dazu dient, aus den in der Wissensbasis explizit
gespeicherten Informationen neue, implizit in diesen enthaltene abzuleiten
und dem Benutzer zur Verfiigung zu stellen. Dieser Mechanismus ist im
SchlufSfolgerungs- Algorithmus implementiert, der von der WR-Sprache ge-
trennt ist. Er ist der wesentlichste Unterschied zwischen einem WR-System
und einer Datenbank, die lediglich passiv die in ihr enthaltenen Fakten wie-
dergibt, wenn sie abgefragt werden.

Die Trennung der WR-Sprache vom Schlufifolgerungs-Algorithmus ist
wichtig, um zu ermoglichen,

e dafl das Modell erstellt wird, ohne dafl der Benutzer iiber Program-
miererfahrung verfiigen mu#f,

e dafl das reprisentierte Wissen jederzeit explizit als Ausdruck in der
WR-Sprache und nicht nur als Teil in einem (moglicherweise grofien
und schwer iiberschaubaren) Programm vorliegt,
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e daf} das Modell und der Interpreter unabhéngig voneinander geindert
werden koénnen, z.B. um eine effizientere Version eines Algorithmus
einzusetzen, oder um die Wissensbank manuell zu modifizieren.

Die Ausgabe des Schlufifolgerungs-Algorithmus soll dabei nur von der
Semantik und nicht der Syntax des reprisentierten Wissens abhéingen, d. h.
verschiedene syntaktische Varianten der Beschreibung desselben Sachver-
halts sollen zum selben Ergebnis fithren. Man spricht dann von einer de-
klarativen Semantik des Formalismus (im Gegensatz zu einer operationalen
Semantik, siehe z. B. [BSO1]).

2.2 Beschreibungslogiken

Eine Familie von Wissensrepriasentations-Formalismen, die die Forderung
einer deklarativen Semantik erfiillt, sind die Beschreibungslogiken (Descrip-
tion Logics, DL). Sie haben eine wohldefinierte Semantik und wurden ent-
wickelt, weil einige frithe Wissensrepriasentations-Systeme (z. B. Semantische
Netze oder Frames) aufgrund des Fehlens eines formal-logischen Fundaments
immer wieder unerwartete Antworten gaben. Die einfache Beschreibungslo-
gik ALC (,, Attributive concept description Language with Complements*,
[SS91]) ist wie folgt definiert (nach [BS01]):

Syntax FEine Menge C von Konzeptnamen und eine Menge R von Rollen-
namen seien vorgegeben. Dann ist die Menge der ALC-Konzeptterme wie
folgt induktiv definiert:

1. Jedes C € CU{T, L} ist ein Konzeptterm.
2. Sind C und D Konzeptterme und ist r € R, dann sind

e -C,CUD,CND,
o Vr.C' (Werterestriktion) und
e Jr.C' (Ezistentielle Restriktion)

Konzeptterme.

(ALC)-Konzeptterme werden im folgenden auch vereinfachend als
(ALC)-Konzepte bezeichnet.



2.2. Beschreibungslogiken )

Semantik Eine Interpretation T = (AZ,-T) besteht aus einer (nichtleeren)
Menge AT von Individuen und einer Funktion -Z, die jedes Konzept C auf
eine einstellige Relation CT und jede Rolle r auf eine zweistellige Relation
rZ in AT abbildet. Die Interpretation von komplexen Konzepttermen ist wie
folgt definiert:

o (-O)T =AT\ (T
e (CND)Y =CTnD?

e (CUD)Y =CcTuD?

(vr.0)t = {z € AT | Vy:ri(z,y) -y € CT}

(3r.0)t = {r e AT | Jy:ri(z,y) ANy € CT}
o T2 =A%
° J_I:Q)

Ein Modell fiir einen Konzeptterm C ist eine Interpretation Z, in der CZ
nichtleer ist. Man sagt dann, daf} die Interpretation Z das Konzept C' erfiillt.
Ein Konzept C, fiir das es ein Modell gibt, heifit erfillbar. Ein Konzept C
subsumiert ein Konzept D (C C D), wenn jedes Individuum, das C erfiillt,
notwendig auch D erfiillt.

Die gewiinschten Inferenz-Mechanismen fiir Beschreibungslogiken um-
fassen unter anderem Algorithmen fiir

e das Subsumtionsproblem: ,Subsumiert ein Konzept C ein Konzept D7

e das FErfillbarkeitsproblem: ,Gibt es eine Interpretation, die ein Kon-
zept C erfiillt7«

In ALC lassen sich Subsumtion und Erfiillbarkeit wechselseitig auf ein-
ander reduzieren:

CCD < (C' M1 =D) ist unerfiillbar
C ist erfilllbar &  —-(CC 1)

Um Subsumtion und Erfiillbarkeit entscheiden zu koénnen, ist es also
hinreichend, einen Algorithmus fiir Erfiillbarkeit oder Subsumtion zu haben.
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2.3 Tableau-Algorithmen

Eine hiufig verwendete Art von Entscheidungsverfahren fiir das Erfiillbar-
keitsproblem von Modal- und Beschreibungslogiken stellen die Tableau-
Algorithmen dar. Ein Tableau-Algorithmus versucht, fiir ein gegebenes Kon-
zept C schrittweise ein (endliches) Modell ( Tableau) zu konstruieren, indem
er nacheinander die in C' enthaltenen Teilkonzepte bearbeitet.

Ein Tableau-Algorithmus fiir die Erfiillbarkeit eines ALC-Konzepts ist
im folgenden skizziert. Er erhélt als Eingabe ein Konzept A in Negations-
Normalform (mit Negation nur direkt vor Konzeptnamen) und erzeugt fiir
A einen Baum T, in dem die Knoten mit Mengen von Konzepten und die
Kanten mit Rollen beschriftet sind. Ist die Kante zwischen einem Knoten
n; und seinem Sohn n; mit der Rolle r beschriftet, so heifit n; r-Nachfolger
von n;.

Auf die in den Beschriftungen (Labels) enthaltenen nicht-atomaren For-
meln werden die unten beschriebenen Regeln angewendet. Hierbei heifit eine
Regel anwendbar, wenn durch ihre Anwendung der Baum echt veridndert
wird. Ein Baum heif}t vollstindig, wenn in ihm keine Regel mehr anwend-
bar ist, und widerspruchsfrei, wenn kein Knoten-Label ein Konzept C' und
dessen Negation —C enthélt.

¢ Eingabe: Ein Konzept A in Negations-Normalform

e Erzeuge einen Baum, der nur aus dem Wurzelknoten ng besteht. Be-
schrifte ng mit dem Label {A}.

e Solange eine der folgenden Regeln auf ein Konzept B im Label eines
Knotens n; anwendbar ist, wende sie an:
— B =CnND: Fiige C' und D zum Label von n; hinzu

— B = CUD: Wihle (nichtdeterministisch) C oder D aus und fiige
es zum Label von n; hinzu

B = 3r.C: Erzeuge einen neuen r-Nachfolger n; von n;. Beschrifte
nj mit {C'}

— B = Vr.C: Fiige zu den Labels aller r-Nachfolger von n; das
Konzept C hinzu.

e Ausgabe: Wenn sich die Regeln so anwenden lassen, dal ein
vollstindiger und widerspruchsfreier Baum erzeugt wird, gebe ¢
erfiillbar® zuriick, sonst , ¢ unerfiillbar*
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ALCT [Spa93] ist eine Erweiterung von ALC um inverse Rollen (d.h.
Rollen der Form r~ mit (r~)¥ = {(y,2) | (z,y) € r%}). Hierfiir 148t sich
dieser Algorithmus leicht anpassen:

e Fiir Konzepte der Form dr~.C' erzeugt die 3-Regel neue Nachfolger
und beschriftet die neue Kante mit r~.

e Fiir Konzepte der Form Vr.C' und Vr~.C fiigt die V-Regel das Konzept
C' zu allen r-Nachbarn (Vorgingern oder Nachfolgern) hinzu, fiir die
die Kante entsprechend beschriftet ist.

Tableau-Algorithmen sind Entscheidungsverfahren, d. h. sie sind korrekt,
vollstindig und terminierend. Die Korrektheit folgt dabei aus der Konstruk-
tion des Tableaus, die Vollstindigkeit aus der Tatsache, dafl sich fiir eine
Formel, die erfiillbar ist und fiir die es also ein Modell gibt, anhand die-
ses Modells zeigen 148t, dal eine Folge von Regelanwendungen gibt, die zur
Konstruktion eines Tableaus fiihrt.

Die Terminierung kann bei einfachen Logiken wie ALC daraus resul-
tieren, dafl jede Regel in einem Knoten nur einmal auf dasselbe Konzept
angewendet und das neu hinzugenommene Konzept ,einfacher” ist als das
urspriingliche, der Baum endlich verzweigt ist und nie ein Knoten aus dem
Baum entfernt wird. In Tableau-Algorithmen fiir ausdrucksstéirkere Logiken
ist es dagegen moglich, daf} es bei der Konstruktion des Baums zu einem Zy-
klus kommt, in dem durch die Bearbeitung derselben Formel eine unendliche
Folge von Knoten erzeugt wird. Um die Terminierung sicherzustellen, ist es
dann notwendig, spezielle Techniken einzusetzen, um solche Zyklen zu ent-
decken und abzubrechen. Z. B. werden auf einen Knoten n nur dann Regeln
angewendet, wenn es keinen Vorginger von n gibt, dessen Label schon alle
Konzepte im Label von n enthilt. Man sagt dann, dafl der Vorgéngerknoten
den Nachfolger blockiert [BSO1].

Die Komplexitit des Erfiillbarkeitsproblems ist offensichtlich abhéngig
von der Ausdrucksstirke der Logik, z. B. ist Erfiillbarkeit von ALC-
Konzepttermen PSPACE-vollstindig [SS91]. Deshalb konnen Tableau-
Algorithmen, die diese Probleme entscheiden, im worst case nicht effizienter
sein. Da ihre Suche aber zielgerichtet ist und sich durch zahlreiche Heuristi-
ken das Eintreten des worst case fast immer verhindern 148t, ist ihr Verhal-
ten fiir realistische Wissensbasen vergleichbar ist mit dem unvollstindiger
Algorithmen, die polynomielle Laufzeit haben [Baa99]. Die Erfiillbarkeit ei-
nes Konzeptausdrucks ist dann nicht nur prinzipiell, sondern auch praktisch
entscheidbar (tractable).






Kapitel 3

Das Bewachte Fragment der
Pradikatenlogik

Das Bewachte Fragment der Préidikatenlogik (GF) [AvBN98] wurde ent-
wickelt, um die Ursache fiir die vorteilhaften modelltheoretischen Eigen-
schaften der Modallogik zu untersuchen (siehe Kapitel 1). Es stellte sich
heraus, dafl der Grund fiir diese Eigenschaften nicht, wie man vermuten
konnte, darin begriindet lag, daf} sie mit einer beschriinkten Zahl von Va-
riablen (zwei) auskommen, sondern darin, daf die verwendeten Variablen in
einem gewissen Sinn ,eng zusammenhingen“. Was dieses formal bedeutet,
wird im folgenden erklért.

3.1 Eigenschaften von Wissensreprisentations-
Sprachen

In den meisten Anwendungen fiir ein Wissensrepriisentations-System mochte
man die Benutzeranfragen entscheiden kénnen. Entscheidbarkeit ist deshalb
eine wichtige Forderung an die verwendete Sprache. Dem entgegensetzt ist
die Wunsch nach hoher Ausdrucksstirke, denn viele ausdrucksstarke Forma-
lismen, die als WR-Sprachen in Frage kommen, sind unentscheidbar, z. B.
FO. Zwischen diesen beiden Forderungen muf} also ein Kompromify gefunden
werden. Die Komplexitit des Entscheidungsproblems sollte moglichst nied-
rig sein, allerdings ist schon K PSPACE-vollsténdig, und ausdrucksstirkere
Logiken sind hiufig in EXPTIME (z. B. PDL [FL79, Pra79]) oder NExPTIME
(z.B. FO?, sieche Abschnitt 3.3).

Die Modelleigenschaften einer Logik sind dabei haufig niitzlich, um (ef-
fiziente) Entscheidungsverfahren zu finden: Eine Logik hat die Endliche-
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Modell-Eigenschaft (EME), wenn aus der Existenz eines Modells die Exi-
stenz eines endlichen Modells folgt. Um die Erfiillbarkeit einer Formel in
einer solchen Logik zu testen, miissen dann nur endliche Modelle betrachtet
werden. Die Baum-Modell-Eigenschaft (BME) gilt fiir eine Logik, wenn je-
de erfiillbare Formel ein Modell hat, dessen relationale Struktur ein Baum
ist. Entsprechend miissen hier fiir den Erfiillbarkeitstest nur Baum-Modelle
getestet werden. Fiir manche Logiken gilt auch die Endliche- Baum-Modell-
FEigenschaft (EBME), d.h. jede erfiillbare Formel hat ein endliches Baum-
Modell.

3.2 Die Multimodallogik K,

K,, (siehe z. B. [BARV01]) wurde als Erweiterung der Aussagenlogik entwor-
fen, deren Aussagenvariablen in unterschiedlichen Welten unterschiedliche
Werte haben konnen. Zwischen diesen Welten existieren Erreichbarkeits-
Relationen R;, mit denen die Menge der Welten eine Kripke-Struktur bil-
det. In einer bestimmten Welt kénnen Aussagen iiber den Wahrheitswert
von Variablen in mindestens einer iiber die Relation R; erreichbaren Welt
(mit dem ,,Diamond“-Operator (i)) oder allen erreichbaren Welten (mit dem
,Box“-Operator [i]) gemacht werden.

Man kann K,, auch als Fragment der Priadikatenlogik auffassen, indem
man die Welten als Variablen und die in ihnen geltenden Aussagenvariablen
als einstellige Pridikate beschreibt. Box- und Diamond-Operator werden
dann wie folgt iibersetzt:

3.2.1 Eigenschaften von K,

Zu den positiven modelltheoretischen Eigenschaften von K,, gehort, daf} es
die Endliche-Baum-Modell-Eigenschaft hat. Dies ist ein Grund dafiir, daf
Erfiillbarkeit von K,-Formeln mit einem vergleichsweise einfachen Tableau-
Algorithmus entscheidbar ist. Da ALC eine syntaktische Variante von K,, ist
[Sch91], kann hierfiir der Algorithmus aus Abschnitt 2.3 verwendet werden.
Das Erfiillbarkeitsproblem fiir K,-Formeln ist PSPACE-vollsténdig [Lad77].
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3.3 Die n-Variablen-Fragmente

Die n-Variablen-Fragmente (n Variable Fragments, FO™) umfassen jeweils
die Formeln der Préadikatenlogik, die hochstens n Variablen enthalten. Da
man in der pradikatenlogischen Darstellung von K,, die Variablen x und y in
den Erreichbarkeits-Relationen abwechselnd benutzen kann, ist K,, in FO?
enthalten.

Die Beschrinkung auf nur zwei Variablen ist stark, und daher scheint
das Enthaltensein von K, in FO? eine plausible Erklirung fiir die ver-
gleichsweise niedrige Komplexitit des Erfiillbarkeitsproblems fiir K, zu
sein. FO? ist entscheidbar [Mor75] und NEXPTIME-vollstindig [GKV97];
es hat die Endliche-Modell-Eigenschaft [Mor75], aber die Baum-Modell-
Eigenschaft und andere vorteilhafte Eigenschaften der Modallogiken fehlen
ihm [AvBN98]. Zudem liefert es keinen Ansatz fiir weitere Erweiterungen,
da FO" fiir n > 2 unentscheidbar ist [HMT85]. Aus diesen Griinden wur-
de nach anderen Erweiterungen von K, gesucht, die diese Nachteile nicht
haben.

3.4 Die Beschrinkten Fragmente und das Bewach-
te Fragment

Eine weitere Moglichkeit fiir die Erklirung der Entscheidbarkeit von K,
ist die Tatsache, dafy die Quantifizierung ,lokal“ ist in dem Sinne, daf} Va-
riablen, die gemeinsam in einer komplexen Formel vorkommen, auch ,eng
zusammenhingen“, d.h. gemeinsam in einem Atom vorkommen miissen.
Um zu untersuchen, ob dieses der Grund fiir die Entscheidbarkeit ist, und
wie eng der Zusammenhang mit den quantifizierten Variablen sein muf}, wur-
den drei Beschrinkte Fragmente (Bounded Fragments, BF) definiert, die die
Stelligkeit der Relationen nicht beschrinken und auflerdem ein- und mehr-
stellige Relationen gleich behandeln [AvBN98]. Im Gegensatz hierzu kénnen
im Fragment von FO, das K,, entspricht (siehe Abschnitt 3.2), zweistellige
Relationen nur unmittelbar nach einer Quantifizierung vorkommen. Die fol-
gende Definition entspricht der in [Gra99b].

3.4.1 Syntax von GF

Notation Im folgenden stehen ¢, x, ) fiir Formeln, G, P, Q), R fiir Relati-
onssymbole, ¢, d, e fiir Konstanten, z,y, z fiir Variablen, ¢ und x fiir Tupel
von Konstanten bzw. Variablen. Die Linge eines solchen Tupels wird mit
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|x| bezeichnet. Als abkiirzende Schreibweise werden diese Tupel gelegentlich
auch als Menge der in ihnen enthaltenen Variablen aufgefait und Terme wie
x € x oder x Uy verwendet. ,frei(p)“ beizeichnet die freien Variablen der
Formel ¢, ,p(x)“ eine Formel mit freien Variablen x, ,¢(c)“ eine Formel,
die nur die Konstanten aus c¢ enthilt.

Definition 3.1 (BFi, GF) Die Beschrinkten Fragmente der Prddikaten-
logik, BF1, BF2, BF3, sind wie folgt induktiv definiert:

1. Jedes Atom P(x) oder z = y gehort zu BFi.
2. BFi ist abgeschlossen unter den Junktoren —, A, V, —.

3. Es sei G(x,y) ein Atom (der Guard) und ¢ eine BFi-Formel (der

Rumpf).

(a) Dann sind Vy(G(x,y) — ¢(y)) und Jy(G(x,y) A ¢(y)) BF1-
Formeln.

(b) Dann sind Vy(G(x,y) — ¢(x,y)) und Jy(G(x,y)Ap(x,y)) BF2-
Formeln.

(c) Dann sind Vy(G(x,y) — ¢(x,y,2)) und Iy(G(x,y) A ¢(x,y,2))
BF3-Formeln.

BF2 wird auch das Bewachte Fragment (Guarded Fragment, GF) ge-
nannt.

Im folgenden werden die neu quantifizierten Variablen in y neue Varia-
blen und die (zuvor quantifizierten oder freien) Variablen in x alte Variablen
genannt. |

Die Semantik ist die iibliche der Pridikatenlogik.

3.4.2 Eigenschaften von GF

Welches dieser Fragmente am besten geeignet ist, die Eigenschaften von
K,, zu erkliren, wird in [AvBN98] untersucht. Zunéchst zeigt sich, daf§ die
Beschriankten Fragmente tatséichlich verschieden sind:

Satz 3.1 (Andréka, v. Benthem, Némety) Die Beschrinkten Frag-
mente bilden beziiglich der in ihnen zuldssigen Formeln eine strikt aufstei-
gende Hierarchie. [ |
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BF1 und GF haben die Endliche-Modell-Eigenschaft und sind daher ent-
scheidbar, BF3 jedoch nicht{AvBN98]. Auflerdem ist es méglich, fiir GF eine
Baum-Modell-Eigenschaft zu zeigen, fiir die jedoch die gewdhnliche Defini-
tion eines Baum-Modells erweitert werden muf}: In einem k-Baum [Gria99b]
konnen in einem Knoten bis zu k verschiedene Konstanten existieren, und
jede Konstante kann in beliebig vielen Knoten existieren, sofern diese einen
Teilbaum bilden.

Definition 3.2 Eine Struktur %8 (mit Trigermenge B und Signatur 7) ist
ein k-Baum, falls ein Baum T = (V, F) und eine Funktion F' : V — {X C
B | |X| < k} existieren, so daf

1. Fiir jedes 7-Atom a(x) und jedes Tupel b mit B = «(b) gibt es einen
Knoten v € V mit b C F(v) L.

2. Fiir jedes b € B ist die Menge der Knoten {v € V : b € F(v)} verbun-
den, d. h. sie induziert einen Teilbaum von T'. [ |

Mit diesem Begriff eines Baums 148t sich zeigen, dafl GF eine Baum-
Modell-Eigenschaft hat [Gra99b]:

Satz 3.2 (Grédel) Es sei ¢ ein Satz in GF mit m — 1 Variablen. Wenn ¢
erfiillbar ist, dann existiert ein m-Baum B mit B = ¢. ]

GF ist also eine Erweiterung von K,,, die, anders als FO?, die Baum-
Modell-Eigenschaft erhilt. Dasselbe gilt fiir weitere Modelleigenschaften, die
in [AvBN98] bewiesen werden. Dies deutet darauf hin, daf der enge Zu-
sammenhang der quantifizierten Variablen, ihre ,Bewachtheit“ durch das
Guard-Atom, in der Modallogik die Ursache fiir diese Eigenschaften ist.

3.4.3 Komplexitit von GF

Entscheidbarkeit fiir GF-Formeln ist 2-EXPTIME-vollstindig. Damit ist GF
deutlich komplexer als FO? (NEXPTIME) oder K,, (PSPACE). Die Ursache
hierfiir liegt aber in der unbeschriinkten Stelligkeit der Relationen. Fiir eine
Signatur mit beschrankter Stelligkeit (und damit fiir jede endliche Signatur)
ist die Entscheidbarkeit von GF-Formeln ExpTIME-vollstindig, also sogar
weniger komplex als FO? [Gri99b].

'Hier beizeichnet b die Menge der im Tupel enthaltenen Variablen, sieche Abschnitt
3.4.1.
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3.4.4 Ausdrucksstirke von GF

Der offensichtliche Vorteil von GF gegeniiber K,, und den meisten darauf
aufbauenden Logiken ist die Mdoglichkeit, n-stellige Relationen zu verwen-
den. Dariiberhinaus ist es moglich, globale Aziome auszudriicken: Dies sind
Formeln, die fiir alle Elemente der Trigermenge gelten. In der Schreibweise
der Pridikatenlogik hat ein globales Axiom der Form Vzy(x). Diese Formel
ist zwar nicht bewacht, aber sie kann in die GF-Syntax iibersetzt werden:

Vep(r)  ~  Vi((r =1) = p(z))

Die Logik S4 (siehe z. B. [BARV01]) entspricht K, wobei nur Strukturen
mit reflexiver und transitiver Erreichbarkeitsrelation betrachtet werden. Sie
148t sich ebenfalls in GF iibersetzen [dNO1].

3.5 Erweiterungen von GF

Um weitere Formeln, die in anderen entscheidbaren Sprachen (z. B. tempo-
ralen Logiken), aber nicht in GF zuldssig sind, in einer bewachten Logik
ausdriicken zu koénnen, wurde nach Moglichkeiten gesucht, die ,,Guard“-
Bedingung in der Definition von GF weniger streng zu formulieren, ohne die
Entscheidbarkeit und die Modelleigenschaften zu verlieren.

3.5.1 Schwach Bewachtes Fragment

Fiir den Beweis der Entscheidbarkeit von GF ist es nicht notwendig, daf}
alle neuen und alten Variablen gemeinsam in einem einzigen Guard-Atom
vorkommen, sondern nur, dafl jede neue Variable mit jeder anderen alten
oder neuen gemeinsam in einem Atom vorkommt. Wenn dies gegeben ist,
kann man auch eine Konjunktion von Atomen als Guard zulassen. Fiir das
Schwach Bewachte Fragment (Loosely Guarded Fragment, LGF ) gibt es ei-
ne entsprechende, weniger strenge Guard-Bedingung [vB97] (die folgende
Definition entspricht der in [Gra99b]):

Definition 3.3 (LGF) LGF ist definiert wie GF in Definition 3.1, wobei
Bedingung 3 ersetzt wird durch 3':

3. Es sei G(x,y) = G1 A ... A G, eine Konjunktion von Atomen und ¢
eine LGF-Formel mit frei(p) C frei(G) = x Uy. Jede neue Variable
y € y komme mit jeder Variable z € xUy gemeinsam in einem G; vor.

Dann sind Vy (G(x,y) — ¢(x,y)) und y(G(x,y) Ap(x,y)) in LGF. 1
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Durch diese Erweiterung lassen sich weitere Formeln, etwa aus der tem-
poralen Logik, in £LGF ausdriicken [vB97]: Die Ubersetzung von ,¢ until
x“ in die Pradikatenlogik lautet:

Jy(z <y Ax(y) AVz((z <z Az <y) = p(2)))

und liegt nicht in GF, aber in LGF, weil die quantifizierte Variable z
sowohl mit z wie auch mit y in einem Atom gemeinsam vorkommt.

3.5.2 Clique-Bewachtes Fragment

Es ist fiir den Beweis der Entscheidbarkeit ebenfalls nicht notwendig, daf
neue Variablen, die nur im Guard, aber nicht im Rumpf ¢ (siehe Definiti-
on 3.3) enthalten sind, gemeinsam mit den anderen im Guard enthaltenen
Variablen in einem Atom vorkommen. Wenn man die Definition in diesem
Sinne abéndert, erhélt man das Clique-Bewachte Fragment (Clique Guarded
Fragment, CGF ) [Gra99al).

Definition 3.4 (Clique-Formel, CGF) Eine Formel « ist eine Clique-
Formel fiir eine Menge x C free(a), wenn « eine Konjunktion von Atomen
ist, so daf}

1. je zwei verschiedene Elemente aus x zusammen in einem Atom aus «
enthalten sind,

2. jedes Atom mindestens ein Element aus x enthilt,
3. jedes Element aus free(«) \ x genau einmal in « vorkommt.

CGF ist definiert wie GF in Definition 3.1, wobei Bedingung 3 ersetzt
wird durch 3":

3". Es sei a(x,y,z) eine Clique-Formel fiir x Uy und ¢(x,y) eine CGF-
Formel mit frei(¢) C xUy.

Dann sind Vyz(a(x,y,2z) — ¢(x,y)) und Jyz(a(x,y,2) A o(x,y))
CGF-Formeln. ]

Die Clique-Bedingung bedeutet semantisch, da} die im Rumpf ¢ ent-
haltenen Variablen x Uy im Gaifman-Graphen (siehe z. B. [Grd99a]) der
Tréagerstruktur eine Clique bilden.

Es fallt auf, daBB CGF syntaktisch keine Erweiterung von LGF ist, da bei
CGF fiir alle Paare von alten Konstanten ein gemeinsames Vorkommen in
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einem Atom gefordert wird, bei LGF jedoch nicht. Dies wirkt sich seman-
tisch aber nur aus, wenn die entsprechenden Konstanten nicht zuvor selbst
gemeinsam eingefiihrt worden sind, also nur fiir freie Variablen. Fiir Sétze
hingegen ist CGF semantisch eine echte Erweiterung von LGF.

Beispiel 3.1 Formel 3.1 ist ein LGF-Satz, aber kein CGF-Satz. Sie ist aber
semantisch dquivalent zu Formel 3.2, in der einfach fiir das Paar (z,y) im
Guard das Atom R(z,y) wiederholt wird.

Formel 3.3 ist ein Beispiel fiir einen Satz, der zu CGF, aber nicht zu
LGF gehort: die Variablen u, v und w sind im Rumpf nicht enthalten und
miissen deshalb auch nicht gemeinsam mit den anderen Variablen z, y und
z in einem Atom vorkommen.

Vaey(R(z,y) — 3z(R(z,z) A R(y,2) A S(z,y,2))) (3.1)
Vaey(R(z,y) — 32(R(z,y) A R(z,2) A R(y, z) A S(z,y,2))) (3.2)
Veyz((T(x,y,u) ANT(z,z,v) NT(y, z,w)) = S(z,y, z)) (3.3)

[ |

3.5.3 Fixpunkte

GF, LGF und CGF lassen sich zusitzlich um Fixpunkt-Operatoren GFP
(fiir den grofiten Fixpunkt einer Relation) und LFP (fiir den kleinsten Fix-
punkt) zu puGF usw. erweitern. Diese Logiken sind ebenfalls entscheidbar
und haben die Baum-Modell-Eigenschaft [Grd99a], aber nicht die Endliche-
Modell-Eigenschaft [GW99]. Da der in Kapitel 4 beschriebene Algorithmus
aber keine Fixpunktoperatoren behandelt, wird hier auf diese Erweiterungen
nicht ndher eingegangen.

3.5.4 Eigenschaften

Alle in diesem Abschnitt beschriebenen Erweiterungen von GF sind, eben-
so wie GF selbst, entscheidbar, 2-EXpPTIME-vollsténdig fiir beliebige Signa-
turen und EXPTIME-vollstindig fiir Signaturen mit beschrinkter Stellig-
keit [Gra99a]. Auch LGF und CGF haben die Endliche-Modell-Eigenschaft
[Hod00, HOO1].
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3.6 GF1~

GF1~ [LST99] ist eine Restriktion von BF1. Fiir GF 1~ -Formeln wird zusétz-
lich gefordert, daf fiir jedes Priadikatensymbol die Parameter in zwei dis-
junkte Mengen eingeteilt sind. Wenn eine Formel eine Relation mit diesem
Priadikatensymbol als Guard verwendet, muf} einer dieser Teile aus neuen
und der andere aus alten Variablen bestehen.

Definition 3.5 (GF17) GF1~ ist definiert wie BF1 in Definition 3.1, wobei
die Bedingung 3 verschirft wird zu 3"

3". Fiir jedes Priadikatensymbol P existiere eine Zweiteilung (i, 7), so daf
i+ 4 der Stelligkeit von P entspricht (geschrieben P()). Es sei |x| = i,
lyl| =7, xNy =0, p(x) eine GF1~-Formel mit freien Variablen x.

Dann sind

PO (x,y) Ap(x),  FxQU(y,x) A p(x),
vxPO(x, y) = p(x), YxQU(y,x) > p(x)

in GF1™. [ |

ALCT 148t sich in GF1~ iibersetzen [LST99]. Dabei entstehen nur ein-
und zweistellige Relationen; fiir letztere ist die Zweiteilung stets (1,1). Auch
bei den Modelleigenschaften gibt es Gemeinsamkeiten zwischen GF1~ und
ALC(T): Die Zweiteilungs-Bedingung fiihrt dazu, dal GF1~ eine Baum-
Modell-Eigenschaft mit einem einfacheren Baum-Modell als dem k-Baum
besitzt. Um das ,Standard“-Baummodell fiir ALC (siehe Abschnitt 2.3) an-
zupassen, geniigt es, die Knoten statt mit einzelnen Konstanten mit Tupeln
von Konstanten und den fiir diese geltenden Formeln zu beschriften. Anders
als bei BF1 oder GF kann eine Konstante in hochstens zwei Knoten vor-
kommen. Damit hat GF1~ sogar die Endliche-Baum-Modell-Eigenschaft,
und die Erfiillbarkeit ist, ebenfalls wie bei ALC/K,,, PSPACE-vollstindig.

Fiir GF1~ existiert die Implementierung GOST (GF One Minus
Satisfiability Tester) [H1a00], die in Kapitel 8 mit SAGA verglichen wird,
um zu testen, ob sich die unterschiedliche Komplexitit der zugrundeliegen-
den Logiken (PSPACE gegeniiber EXPTIME) auch beim Entscheiden von
Benchmark-Formeln fiir die Logiken K und K~ (K mit inverser Modalitét)
auswirkt.
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3.7 Ubersicht

Abschlieend werden die Eigenschaften der beschriebenen Logiken noch ein-
mal zusammengefafit: Abbildung 3.1 zeigt die Hierarchie der beschriebenen
Logiken beziiglich der Ausdrucksstirke und die zugehorigen Komplexitéts-
klassen. Fiir Signaturen mit beschrinkter Stelligkeit ist die Komplexitéit von
GF und den entsprechenden Erweiterungen EXPTIME statt 2-EXPTIME. Die
Komplexitiat von BF1 ist unseres Wissens bisher nicht untersucht. BF1 ist
als Fragment von GF in 2-EXPTIME enthalten und EXPTIME-hart, da K
mit globalen Axiomen EXPTIME-hart ist und durch das in Abschnitt 3.4.4
angegebene Verfahren in BF1 iibersetzt werden kann.

2-ExPTIME

UN-
ENTSCHEIDBAR

NExXxPTIME

Abbildung 3.1: Hierarchie der betrachteten Logiken

Tabelle 3.1 zeigt die erwihnten Modelleigenschaften. Hier bedeuten die
Abkiirzungen:

e EME: Endliche-Modell-Eigenschaft,
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e BME: Baum-Modell-Eigenschaft (hierbei werden fiir die verschiedenen
Logiken verschiedene Baum-Modelle eingesetzt),

e EBME: Endliche-Baum-Modell-Eigenschaft.

Die Resultate stammen aus [AvBN98, Gria99b, Gra99a, GKV97, Hod00,
HOO1, LST99, Lad77, BARVO01].

Logik Entscheidbar
K,

GF1~

BF1

GF (BF2)

LGF

CGF

pGF [ nWLGF | uCGF
BF3 - -

&2
=
=
w
=
=
&2
w
=
=

+++++++
++++++

S R

Tabelle 3.1: Eigenschaften der betrachteten Logiken

3.8 Grenzen der Ausdrucksstirke

Es gibt fiir verschiedene Logiken, beispielsweise fiir K,,, Erweiterungen der
Ausdrucksstirke. Diese erlauben es z. B., Transitivitit oder Funktionalitit
von Erreichbarkeits-Relationen festzulegen. In FO kann man dies durch die
folgenden Formeln ausdriicken:

e Funktionalitét einer Relation R: Vzyz((Rzy A Rxz) — y = z)

e Transitivitit einer Relation R: Vzyz((Rzy A Ryz) — Rzz)

Diese pridikatenlogischen Formeln sind nicht im Sinne eines der beschrie-
benen Fragmente bewacht. Dafl es auflerdem nicht moglich ist, diese Eigen-
schaften auf eine andere Weise in der Syntax eines der Bewachten Fragmente
auszudriicken, wurde in [Gra99b] gezeigt: GF (mit mehr als zwei Variablen)
wird unentscheidbar, wenn es um Transitivitit oder Funktionalitit erweitert
wird.






Kapitel 4

Ein Tableau-Algorithmus fiir
GF

Der CGF-Erfiillbarkeitsalgorithmus in [Grd99b] dient dazu, die Komplexitéit
dieses Erfiillbarkeitsproblems zu bestimmen und ist nicht als Grundlage fiir
eine Implementierung konzipiert. So arbeitet er mit Bdumen, in denen je-
der Knoten fiir alle Instantiierungen einer Subformel der Ausgangsformel
mit Konstanten dieses Knotens eine explizite Wertzuweisung ,,wahr“ oder
,falsch® enthélt (sogenannte Typen). Dies fiihrt dazu, daf fiir Formeln, deren
Giiltigkeit fiir die Erfiillbarkeit der Ausgangsformel irrelevant ist, nichtdeter-
ministische Entscheidungen notwendig werden. In einem deterministischen
Algorithmus muf} dies durch erschépfende Suche implementiert werden. Man
kann aus diesem Grund nicht erwarten, dafl das Laufzeitverhalten im average
case signifikant besser ist als im worst case.

Deshalb wurde in [HT01] ein Tableau-Algorithmus fiir CGF beschrieben,
der zwar im worst case in 2-NEXPTIME und damit in einer héheren Komple-
xitétsklasse liegt als der Algorithmus in [Grd99b], der aber die fiir Tableau-
Algorithmen bewéhrten Optimierungen zuléfit und deshalb verspricht, in ei-
ner Implementierung fiir , realistische* Formeln auch , praktische* Berechen-
barkeit (Tractability) zu erreichen. Eine genaue Untersuchung der Ausdriicke
yrealistisch” und ,praktisch® wiirde den Rahmen dieser Arbeit sprengen.
Daher werden im folgenden die in Abschnitt 7.1 beschriebenen Benchmark-
Formeln als realistisch und die die auf einem gegenwirtigen Computer inner-
halb des Timeouts I6sbaren Probleme als praktisch entscheidbar betrachtet.

Aus demselben Grund wurde fiir die Implementierung SAGA die Aus-
drucksstirke gegeniiber dem Algorithmus in [HT01] eingeschrinkt: Anstelle
von von CGF wird GF verwendet. Deshalb wird der Algorithmus in diesem
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Kapitel in einer auf GF beschrinkten Form wiedergegeben. Die Erweite-
rung von SAGA auf CGF-Formeln ist aber ohne grundlegende Anderungen
moglich.

4.1 Besonderheiten des GF-Tableau-Algorithmus

Der GF-Tableau-Algorithmus unterscheidet sich in wesentlichen Punkten
von Tableau-Algorithmen fiir einfachere Logiken wie K,/ ALC (siehe Ab-
schnitt 2.3) oder GF1~ (siehe [LST99]). Die wichtigsten werden im folgenden
motiviert.

4.1.1 Baum-Struktur

In Tableau-Algorithmen fiir Modallogiken wie K,, stehen die Knoten eines
Baums jeweils fiir eine Konstante, z. B. eine Welt in einer Kripke-Struktur
oder ein Individuum des Interpretationsbereichs, und die Labels enthalten
die einstelligen Préadikate fiir diese Konstante. Die Kanten sind mit der Rela-
tion beschriftet, iiber die diese Konstante mit der des Vater-Knotens zusam-
menhéngt (sieche Abschnitt 2.3). Im Unterschied hierzu erhélt ein Knoten
n in einem GF-Baum, wenn er fiir die Erfiillung einer existentiellen Formel
Jy(G(c,y)Ap(c,y)) erzeugt wird, die alten Konstanten ¢ des Guard-Atoms,
neue Konstanten d fiir die Variablen y und die Formel G(c,d)Ap(c,d). Au-
Berdem werden die atomaren und universellen Formeln des Vater-Knotens,
die nur Konstanten aus ¢ enthalten, zum Label von n hinzugefiigt (propa-
giert).

4.1.2 Terminierung durch Blockierung

In vielen einfacheren Logiken, etwa K, oder GF1™, ist in jedem Knoten n
die maximale Quantorentiefe der in n enthaltenen Formeln kleiner als die
der im Vater enthaltenen Formeln. Die Terminierung des Algorithmus ist
dann dadurch garantiert, dafy auf jede Formel ¢ nur einmal eine Regel ange-
wendet wird und die dabei neu hinzugenommene Formel einfacher ist als .
In GF ist es dagegen leicht, eine Formel anzugeben, fiir die die Quantoren-
tiefe im Sohn-Knoten nicht kleiner ist als im Vater-Knoten und die so einen
unendlichen Baum erzeugen wiirde. Dies gilt auch, wenn GF ohne Gleichheit
fiir Konstanten, d.h. ohne die Moglichkeit, globale Axiome auszudriicken,
verwendet wird.
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Beispiel 4.1

1 = F(ede)
$2 = V(:v,y,z)(F(ﬂv,y,z) - (PB)
g3 = 3()(F(z,2,2") NA())

Bei der Erzeugung eines Baums fiir ¢ = ¢ Apy wird zunéchst ein Wurzel-
Knoten n1 mit den Konstanten ¢, d, e und der Formel ¢ erzeugt. Dann wird
die V-Regel auf ¢y angewendet, und anschliefend fiithrt die 3-Regel (analog
zu Abschnitt 2.3) fiir die Formel @3 zur Erzeugung eines neuen Knotens nsy
mit der neuen Konstanten f. Die Konstanten ¢ und e und die Formel s,
die keine Konstanten enthélt, werden nach no propagiert.

Hier ist die 3-Regel wieder auf @3 anwendbar und erzeugt einen weiteren
Knoten ng usw. In Abbildung 4.1 wird ein Tableau fiir diese Formel skizziert.
Dabei sind in jedem Knoten zuerst die in ihm enthaltenen Konstanten und
dann die fiir diese geltenden Formeln angegeben. Hier wird offensichtlich, daf3
alle neu erzeugten Knoten dhnlich sind: Sie enthalten (bis auf Umbenennung
der Konstanten) dieselben Formeln. Man kann sich daher klar machen, daf}
es nicht notwendig ist, sie alle zu erzeugen, um die Erfiillbarkeit von ¢ zu
iiberpriifen. [ |

{e,d,e}
{F(C’ d, 6)7 L)O?}

{e,e, f} -
{F(C, 8,f),A(f),Lp2}

{c.f.q}
{F(Cz fa g)a A(Q)a‘P?}

Abbildung 4.1: Ein unendliches Tableau
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Um Terminierung des Algorithmus zu erreichen, ist es daher notwendig,
solche Folgen von &hnlichen Knoten zu beschrinken. Dies geschieht durch
Blockierung: Fiir einen Knoten n werden nur dann Nachfolger erzeugt, wenn
es noch keinen anderen Knoten gibt, der (fiir eine andere Konstantenmenge)
dieselben Formeln wie n enthélt. Die anschauliche Begriindung, warum die-
ses Vorgehen einen korrekten Algorithmus liefert (d. h. keine Widerspriiche
iibersieht), ist, daf} die (Un-) Erfiillbarkeit der nicht bearbeiteten Teilformel
im blockierten Knoten an einer anderen Stelle, nimlich im blockierenden
Knoten, getestet wird. Wenn der Algorithmus fiir eine erfiillbare Formel
ein (endliches) Tableau erzeugt, kann man dieses zu einem (méglicherweise
unendlichen) Modell abwickeln, d.h. jeden blockierten Knoten durch eine
Kopie des widerspruchsfreien blockierenden Knotens und ggf. seiner Nach-
folger ersetzen.

4.2 Definitionen

Die Definitionen der im Tableau-Algorithmus verwendeten Begriffe werden
hier nur so genau wiedergegeben, wie es fiir seine anschauliche Beschreibung
notwendig ist. Die exakten Definitionen sind in [HT01] zu finden.

Der Algorithmus testet die Erfiillbarkeit einer Formel ¢ mit Hilfe eines
Vervollstandigungs- Baums: In diesem ist ein Knoten n beschriftet mit

e ciner Menge C(n) von Konstanten,

e einer Menge A(n) von Formeln, die Instantiierungen von Teilformeln
von ¢ mit Konstanten in C(n) sind,

e ciner eindeutigen natiirlichen Zahl N (n).

Die Ordnung der Knoten im Baum ist in die numerische Ordnung der ihnen
zugeordneten Zahlen eingebettet, d.h. wenn der Knoten m ein Vorgénger
von n ist, so ist N(m) < N(n).

Ein Knoten n heifit direkt blockiert von einem Knoten m, wenn

e m nicht blockiert ist,
e N(m) < N(n) gilt und

e ¢s eine injektive Abbildung 7 von C(n) nach C(m) gibt, die natiirlich
auf A(n) erweitert werden kann, so daB 7(A(n)) = A(m)|r(cm))
(A(m) eingeschrankt auf Formeln, die nur Konstanten aus 7 (C(n))
enthalten) und fiir alle Konstanten ¢, die in A(m)NA(n) vorkommen,
gilt: 7(c) = c.
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Es muf} also nicht nur jede Formel des blockierten Knotens im blockieren-
den enthalten sein, sondern (bzgl. der Konstanten in 7(C(n))) auch um-
gekehrt. Ein Knoten ist blockiert, wenn er direkt blockiert ist oder wenn
sein Vater blockiert ist. Da es in GF moglich ist, (n-stellige) inverse Rollen
auszudriicken, sind diese Blockierungen dynamisch [HS99], d.h. sie kénnen
wahrend der Konstruktion des Baums entstehen und spiter wieder aufge-
hoben werden, weil A(m)|(c(n)) wichst.

Ein Baum T enthélt einen offensichtlichen Widerspruch oder Clash, wenn
ein Knoten eine Formel und ihre Negation oder eine Gleichheitsassertion
—(c = ¢) enthilt. Sonst heifit T clash-frei. T heifit vollstindig, wenn keine
Tableau-Regel (siehe 4.3) in ihm anwendbar ist.

Ein vollstindiger und clash-freier Baum heift Tableau.

4.3 Tableau-Regeln

A-Regel Wenn eine Konjunktion in A(n) enthalten ist, aber nicht beide
Konjunkte,
dann fiige beide Konjunkte zu A(n) hinzu.

V-Regel Wenn eine Disjunktion in A(n) enthalten ist, aber keines der Dis-
junkte,
dann wéhle eines der Disjunkte nichtdeterministisch aus und fiige es
zu A(n) hinzu.

=-Regel Wenn eine Gleichheitsassertion a = b in A(n) enthalten ist fiir
zwei Konstanten a # b,
dann ersetze in jedem Knoten m, in dem a enthalten ist, in C'(m) und
A(m) a durch b.

V-Regel Wenn eine universelle Formel Vx(G(c,x) — ¢(c,x)) in A(n) ent-
halten ist,
dann fiige fiir alle Tupel d von Konstanten, fiir die G(¢,d), aber nicht
¢(c,d) in A(n) enthalten ist, p(c,d) zu A(n) hinzu.

3-Regel Wenn eine existentielle Formel 3x(G(c,x) A ¢(c,x)) in A(n) ent-
halten ist, n nicht blockiert ist und es weder in n noch in einem Sohn
von n Konstanten d und Formeln G(c,d) und ¢(c,d) gibt,
dann erzeuge einen neuen Sohn m von n mit

e ciner Identifizierungsnummer N (m), die groBer ist als die aller
bisher erzeugten Knoten,
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e der Konstantenmenge C(m) = ¢ Ud, wobei d ein Tupel von neu-
en Konstanten fiir die Variablen in x ist,

e der Formelmenge A(m) = {G(c,d) A ¢(c,d)}

I-Regel Wenn ¢(c) € A(n) ein Atom oder eine universelle Formel ist, m
ein Nachbar (direkter Vorgianger oder Nachfolger) von n ist und alle
Konstanten aus ¢, aber nicht (c) enthélt,
dann fiige ¢(c) zu A(m) hinzu.

4.4 GF-Erfiillbarkeitsalgorithmus

Die Erfiillbarkeit eines GF-Satzes ¢ in Negations-Normalform wird getestet,
indem ein Baum 7' mit einem Knoten n, einer Konstanten ¢, C'(n) = {c}
und A(n) = {p} erzeugt wird. Dann werden die Tableau-Regeln so lange
angewendet, bis ein Clash auftritt oder T vollstindig ist. Wenn sich die
Tableau-Regeln so anwenden lassen, dafl ein Tableau gefunden wird, wird
»p erfiillbar“ ausgegeben, sonst ,¢ unerfiilllbar®.

Hierbei treten zwei unterschiedliche Arten von Nichtdeterminismus auf:
Die Entscheidung, welches von zwei Disjunkten getestet wird, ist don’t-know-
nichtdeterministisch, und sie kann entscheidend fiir die Entdeckung eines Ta-
bleaus sein. Deshalb miissen in einer deterministischen Implementierung alle
Mboglichkeiten fiir die Auswahl von Disjunkten getestet werden (siehe Ab-
schnitt 5.1). Demgegeniiber ist die Entscheidung, welche von mehreren an-
wendbaren Regeln zuerst angewendet wird, don’t-care-nichtdeterministisch,
d. h. jede Entscheidung fithrt dazu, daf} ein Tableau gefunden wird, sofern
eines existiert. Die Reihenfolge der Formelanwendungen kann aber Einflufl
auf das Laufzeitverhalten haben (siehe Abschnitte 6.7 und 7.3).

Satz 4.1 (Hirsch, Tobies) Der Tableau-Algorithmus entscheidet Erfiill-
barkeit von GF-Satzen.

Beweisskizze Zu zeigen sind Terminierung, Korrektheit und Vollstiandig-
keit. Fiir die ausfithrlichen Beweise siche [HT01].

Terminierung Jeder Knoten n ist nur mit Instantiierungen von Sub-
formeln der Ausgangsformel ¢ mit Konstanten in C(n) beschriftet. Ein Kno-
ten kann nur eine begrenzte Anzahl von Konstanten enthalten (die maxi-
male Anzahl von quantifizierten Variablen in einer Subformel), und da die
Anzahl der Subformeln endlich ist, gibt es nur endlich viele Belegungen
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der Subformeln mit den Konstanten eines Knotens. Wegen der Blockierung
kann deshalb nur eine beschrinkte Zahl von Knoten auf einem Pfad erzeugt
werden. Die Breite des Baums ist durch die Anzahl der in ¢ enthaltenen
existentiellen Subformeln beschréinkt.

Es kann auch keinen unendlichen Zyklus von Hinzunahme und Entfer-
nung einer Formel geben, da niemals ein Knoten aus dem Baum oder eine
Formel aus einem Knoten entfernt wird. Lediglich die =-Regel entfernt Kon-
stanten, aber dieses ist fiir jeden Knoten nur endlich oft méglich, weil nach
der Erzeugung eines Knotens nie weitere Konstanten hinzugenommen wer-
den.

Vollstiandigkeit Die GF-Formel ¢ sei erfiillbar und 20 mit Trégermen-
ge A ein Modell von ¢. Dann sind die Regeln so auf ¢ anwendbar, dafl ein
Tableau T erzeugt wird, fiir das eine Abbildung g von der Menge der in
T enthaltenen Konstanten auf A existiert, die man natiirlich auf Formeln
erweitern kann, so daf fiir alle Knoten v in T gilt: A = g(A(v)). Dies
14t sich durch Induktion iiber die Regelanwendungen zeigen: Am Anfang
gilt dies fiir der Funktion g mit leerem Definitionsbereich, und mit jeder
Regelanwendung 148t sich g entsprechend erweitern. Da jede Folge von Re-
gelanwendungen terminiert, wird ein Modell nach endlicher Zeit gefunden,
wenn eines existiert. Weil die Funktion ¢ existiert, ist T clash-frei, denn
sonst wire 2 kein Modell.

Korrektheit Um aus einem fiir die Formel ¢ erzeugten Tableau T
ein Modell 2 zu konstruieren, werden die Blockierungen ,,abgewickelt“, d. h.
Pfade, die iiber blockierte Knoten fiihren, werden ersetzt durch solche, die
iiber den ihn blockierenden Knoten fithren. Hierbei kénnen zyklische Pfade
entstehen. Zunéchst wird ein Graph G erzeugt wie folgt:

1. Entferne alle indirekt blockierten Knoten aus 7.

2. Erzeuge einen Graphen G = (Vg, Eg), dessen Knotenmenge Vi die
Menge der verbleibenden Knoten von 7' sind und dessen Kantenmenge
E¢q wie folgt definiert ist:

e Wenn die Kante (m,n) in T enthalten und n nicht blockiert ist,
ist (m,n) € Eg.

e Wenn (m,n) in T enthalten ist und n durch den Knoten n’
blockiert wird, ist (m,n’) € Eq.
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3. Erzeuge eine Menge C(T') von Paaren (c,p), wobei ¢ eine Konstante
aus G und p der Pfad von der Wurzel zu dem Knoten n ist, in dem ¢
enthalten ist. Tail(p) bezeichnet diesen Knoten n, den letzten Knoten
des Pfades p.

4. Erzeuge eine Relation ~ iiber C'(T'), so daf} (a,p) ~ (b, q) genau dann
gilt, wenn ¢ ein Sohn von p ist und

e b = ¢ ist, d.h. wenn die Konstante a bei der Erzeugung des
Knotens n = Tail(g) von dessen Vater m = Tail(p) iibernommen
wurde, oder

e Tail(q) als Kopie fiir einen blockierten Knotens ein Sohn von
Tail(p) geworden ist und b fiir diese Blockierung auf a abgebildet
wurde.

Die Aquivalenzrelation ~ ist der reflexiv-transitiv-symmetrische Ab-
schluf} von ~.

Dann ist A = C(T)/ =, die Menge der ~-Restklassen.

Eine Relation R¥ iiber A wird wie folgt definiert: ([c1,plx, - - -, [cn, P]x) €
R¥, wenn es in G einen Pfad p gibt, so daB Tail(p) = m, c1,...,c, C C(m)
und R(ey,...,cn) € A(m), wenn also in G diese Relation fiir Elemente der

entsprechenden Restklassen gilt.

Fiir die Struktur 2 mit Tragermenge A und den so definierten Relationen
148t sich per Induktion iiber den Formelaufbau zeigen, dafl diese Relationen
wohldefiniert sind und 2 |= ¢ gilt. ]



Kapitel 5

Implementierung

Der in Kapitel 4 beschriebene Algorithmus 148t viele verschiedene Moglich-
keiten zur Implementierung offen. Vor dem Beginn einer Implementierung
miissen unter anderem die die folgenden Fragen beantwortet werden:

Nichtdeterminismus Die Konstruktion des Tableaus 14t sich auch als
Suche nach einem Tableau auffassen, die bei nichtdeterministischen
Entscheidungen verzweigt (Branching) und nach einem Clash die letz-
te don’t-know-nichtdeterministische Entscheidung riickgéngig macht
(Backtracking). Beim Branching stellt sich dann die Frage: Welche
Heuristiken finden moglichst schnell ein Tableau, wenn eines existiert?
Wie kann der Suchraum méglichst effizient verkleinert werden, ohne
die Korrektheit zu verlieren? Beim Backtracking: Wie kénnen die In-
formationen zeit- und platzeffizient gespeichert werden, die notwendig
sind, um nach einem Clash die Anderungen riickgingig zu machen, die
infolge der letzten Verzweigung gemacht worden sind?

Datenstrukturen Welche Daten sollten zusétzlich zu den in Abschnitt 4.2
genannten in einem Knoten gespeichert werden? Welche zuséitzlichen
Datenstrukturen sind n6tig? Welche Daten miissen global verfiigbar
sein?

Blockierung Wie konnen zwei Knoten effizient auf Blockierung getestet
werden? Wie kann man die Nicht-Blockierung schnell erkennen und so
den Test friihzeitig abbrechen?
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5.1 Voriiberlegungen

In den folgenden Abschnitten werden die erwihnten Fragen im Detail dis-
kutiert.

5.1.1 Nichtdeterminismus

Bei der Auswahl der néchsten zu bearbeitenden Formel oder der ersten zu
testenden Alternative beim Branching fiihrt jede faire Strategie zu einem
terminierenden und korrekten Algorithmus. Die verschiedenen fiir diese Ent-
scheidungen eingesetzten Heuristiken sind in den Abschnitten 6.7 und 6.5
beschrieben.

Nach einer Verzweigung und dem Clash ihrer ersten Alternative ist es
notwendig, den Baum wieder in den Zustand zu versetzen, den er vor der
Verzweigung hatte. Eine einfache Methode, dieses zu erreichen, die auch
in GosT (siehe Abschnitt 3.6) eingesetzt wird, besteht darin, den Baum
vollstindig zu kopieren. Dies hat aber den Nachteil, daf} fiir viele Knoten,
die nicht als Folge der Verzweigung geindert werden, unnétig Platz (fiir
die Kopie) und Zeit (fiir das Erstellen der Kopie) verbraucht wird. Dieses
wird fiir Logiken ohne inverse Modalitit, wie z. B. K, besonders augenfillig:
Hier konnen die in einem Knoten n enthaltenen Formeln nur Einflul auf die
Nachfolger von n haben. AuBerdem werden beim Backtracking alle Ande-
rungen riickgingig gemacht, die zeitlich auf die Verzweigung folgten, und
nicht nur die, die logisch von der Verzweigung abhdngen.

Es wére deshalb wiinschenswert, alle Formeln mit den Verzweigungen,
von denen sie abhingen, zu beschriften und beim Backtracking die entspre-
chend beschrifteten Formeln wieder zu entfernen. Leider scheitert dies an
der =-Regel, denn diese fiigt nicht, wie die anderen Regeln, Formeln zu ei-
nem Knoten hinzu, sondern verdndert die in einem Knoten enthaltenen For-
meln. Dies kénnte dadurch vermieden werden, dafl die Gleichheitsrelation
der Konstanten R., unabhingig von den Formeln gespeichert wird. Aller-
dings wiirde es dann notwendig, bei jedem Zugriff auf Konstanten, etwa bei
der Anwendung der 3-Regel oder beim Blockierungstest, die Gleichheit von
zwei Formeln modulo R, zu testen, was sehr viel Zeit verbrauchen wiirde.

Deshalb wird in SAGA ein Mittelweg beschritten: Beim Backtracking wer-
den Knotenkopien verwendet, aber eine Kopie wird nur dann erzeugt, wenn
ein Knoten in Abhéingigkeit von einer Verzweigung tatsichlich gefindert
wird. Diese Kopien werden in der Datenstruktur Branching-Point gespei-
chert, die bei jeder Verzweigung erzeugt wird. Um den zu einer Formel
gehorenden Branching-Point zu finden, ist es notwendig, jede Formel mit
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den Branching-Points zu beschriften, von denen ihr Vorhandensein im Baum
abhingt. (Dieses Vorgehen scheint unverhiltnisméfig aufwendig, wenn da-
mit nur einige unnotige Knoten-Kopien eingespart werden. Der eigentliche
Zweck der Beschriftung von Formeln mit Branching-Points ist das Ermogli-
chen von Backjumping, das in Abschnitt 6.3 beschrieben wird.)

5.1.2 Datenstrukturen

Die Knoten enthalten — zusétzlich zu Konstanten, Formeln und Identifi-
zierungsnummer — Informationen zu bestehenden Blockierungen und den
existierenden Kopien. Die Baumstruktur ist {iber die Identifizierungsnum-
mern der Nachbarknoten in den einzelnen Knoten gespeichert und nicht iiber
Zeiger. Entsprechend werden die Knoten selbst in einem Array gespeichert,
so dafl ihre Nummer dem Index entspricht. Dieses hat den Vorteil, dafl nach
der Wiederherstellung eines Knotens nach einem Clash nicht die Zeiger al-
ler Nachbarknoten geindert werden miissen, sondern nur die Kopie an die
Stelle des urspriinglichen Knotens im Array gesetzt wird.

In der Struktur Branching-Point werden neben einer Identifizierungs-
nummer Listen der in Abhéngigkeit von der entsprechenden Verzweigung
erzeugten und gednderten Knoten gespeichert. Die Branching-Points wer-
den ebenfalls in einem Array gespeichert.

Die Formeln sind mit den Nummern der Verzweigungen beschriftet, von
denen sie abhéingen.

5.1.3 Blockierung

Der in SAGA verwendete Blockierungstest priift, ob ein Knoten n von ei-
nem Knoten m mit niedrigerer Nummer blockiert wird, indem er versucht,
zwischen allen Konstanten der Knoten eine Bijektion zu erzeugen, die die
Formelmengen der beiden Knoten aufeinander abgebildet. Er weicht damit
von dem im Kapitel 4 angegebenen Verfahren ab, in dem Blockierung auch
dann gilt, wenn eine Bijektion zwischen den Konstanten von n und einer
Teilmenge der Konstanten von m existiert.

Der Grund fiir die Modifikation ist, daf} der Blockierungstest sehr auf-
wendig ist: Ein Knoten ist blockiert, wenn er selbst oder einer seiner
Vorgénger direkt blockiert ist. Es muf3 also bei jeder Anwendung der 3-
Regel auf eine Formel im Knoten n jeder Vorgéinger von n auf Blockierung
getestet werden. In einem (idealerweise) balancierten biniren Baum mit ¢
Knoten hat ein Knoten O(logt) Vorgéinger. Jeder von diesen mufl mit allen
Knoten mit kleinerer Identifizierungsnummer verglichen werden, die Anzahl
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dieser Knoten ist O(t). Damit sind O(tlogt) Blockierungstests notig.

Beim Test, ob ein Knoten m mit ¢, Konstanten einen Knoten n mit ¢, <
¢m Konstanten blockiert, sind cmc%;n), mogliche Abbildungen zu iiberpriifen.
Wenn man stattdessen den B%ockierungstest auf Knoten mit gleich vielen
Variablen beschrinkt, kann man den Test fiir ¢, < ¢, sofort abbrechen
und muf} nur im Fall ¢, = ¢, die ¢,;! Permutationen testen. Zudem werden
weitere Optimierungen moglich: Man kann auch fiir jede Art von Formeln
(universelle, existentielle usw.) testen, ob die Anzahl der entsprechenden
Formeln in m gleich grof} ist wie in n und bei Ungleichheit abbrechen.

Um zu zeigen, daB der Algorithmus auch mit dieser Anderung noch ter-
miniert, mufl man nachweisen, daf§ keine unendlich langen Pfade entstehen.
Dieses konnte nur dann passieren, wenn entlang eines Pfades unendlich vie-
le Knoten erzeugt wiirden, d. h. wenn die 3-Regel unendlich oft angewendet
wiirde. Da es nur endlich viele existentielle Subformeln der Ausgangsformel
gibt, muf} die Regel unendlich oft auf dieselbe Formel angewendet werden.
Die so erzeugten Knoten haben aber gerade gleich viele Konstanten und
dieselben Formeln, und selbst wenn die Disjunktionen unterschiedlich ex-
pandiert wiirden, gibt es hierfiir nur endlich viele M6glichkeiten.

Ein Nachteil ist aber, dafl eine Blockierung moéglicherweise spéter er-
kannt wird, d.h. unnotigerweise Knoten erzeugt werden. Fiir realistische
Formeln ist der hierdurch zu erwartende zuséitzliche Zeitaufwand aber ge-
geniiber der oben beschriebenen Einsparung als gering einzuschitzen: Die
Zeitersparnis tritt bei jedem Blockierungstest auf, der zusétzliche Zeitver-
brauch nur in Einzelfillen. Und auch hier kann man annehmen, daf zumeist
nur ein zusétzlicher Knoten erzeugt wird, bis die Blockierung erkannt wird.

Diese Annahme wird durch die Beobachtung gestiitzt, daf fiir Formeln
der Logiken K und K~ (K mit inverser Modalitét), fiir die der Algorith-
mus auch ohne Blockierung terminiert, das Aktivieren des Blockierungstests
einen zum Teil deutlichen Effizienzgewinn bringt (siehe Abschnitte 7.3.1 und
7.3.2).

5.2 Notation

Die beschriebenen Funktionen werden in Pseudo-Code wiedergegeben. Um
dort eine Mischung von deutschen und englischen Begriffen zu vermeiden,
werden fiir die Bezeichner von Funktionen, Variablen und Datenstrukturen
durchgehend englische Begriffe verwendet. Funktionen werden in schriger
(slanted) Schrift gesetzt, Variablen in KAPITALCHEN. Kommentare, die
durch das Zeichen ,//“ eingeleitet werden, und informell wiedergegebe-
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ne Anweisungen wie ,move FORMULA from SET1 to SET2“ werden in der
Standard-Schriftart gesetzt, Ausdriicke, die wortlich im Code vorkommen,
in Courier. Die Markierungen , usw. verweisen auf Anmerkungen zu
der entsprechende Code-Zeile im begleitenden Text. Die Namen von Funk-
tionen und Variablen beginnen mit Kleinbuchstaben, die einzelnen Felder
eines Record mit einem Grofibuchstaben. Auf diese wird iiber (Variablen-

name).(Elementname) zugegriffen. Der Operator fiir Wertzuweisungen ist
&

9

5.3 Datenstrukturen

Da SAGA in Lisp implementiert ist, sind die Records als ,,Struct“ und die
einzelnen Felder, soweit sie nicht-elementare Datenstrukturen enthalten, als
Listen implementiert. In den folgenden Abschnitten werden diese wie Men-
gen behandelt, um die Lesbarkeit zu erhéhen.

5.3.1 Knoten

Da ein Tableau-Algorithmus einen Baum erzeugt, ist die wichtigste Daten-
struktur die fiir einen Knoten dieses Baums. Sie enthélt die in Kapitel 4.2 be-
schriebene eindeutige Identifizierungsnummer, die Nummern des Vorgéingers
und der direkten Nachfolger (und damit implizit die Kanten zu den Nachbar-
knoten), die in diesem Knoten existierenden Konstanten und die hierfiir gel-
tenden Formeln. Zusétzlich werden Informationen iiber Blockierungen und
solche, die fiir das Branching und Backtracking notwendig sind, gespeichert.

NUMBER Die Identifizierungsnummer des Knotens, N(n) in Kapitel 4.2
ConsTANTS Die Konstanten dieses Knotens, C(n)

OLp, NEw Die bereits bearbeiteten (alten) und noch zu bearbeitenden
(neuen) Formeln fiir diese Konstanten, NODE.OLD U NODE.NEW =
A(n),NODE.OLD N NODE.NEW = )

FATHER Nummer des Vater-Knotens (oder (), falls der Knoten die Wurzel
ist)

SoNs Nummern der Sohn-Knoten (oder (), falls der Knoten ein Blatt ist)
Brocks Falls v andere Knoten blockiert, die Nummern dieser Knoten

BrLockED Falls v blockiert ist, die Nummer des blockierenden Knotens
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CREATED-BY Nummer des Verzweigungspunktes, in dessen Abhingigkeit
dieser Knoten erzeugt wurde (siehe 5.3.2)

NEWEST-BID Nummer des neuesten Verzweigungspunktes, in dem eine Ko-
pie dieses Knotens existiert

5.3.2 Verzweigungspunkt (Branching Point, BP)

Diese Datenstruktur enthélt alle Informationen, die notwendig sind, um nach
einem Clash die durch die letzte Verzweigung vorgenommenen Anderungen
riickgingig zu machen. Aulerdem erhalten auch Verzweigungspunkte eine
eindeutige Nummer, die dazu dient, Formeln mit den Verzweigungspunkten
zu beschriften, von denen ihr Vorhandensein im Tableau abhingt (siehe
Kapitel 5.3.3).

NUMBER Identifizierungsnummer (Branching Identifier, BID)

MoDIriED Kopien aller in Abhéngigkeit von diesem Verzweigungspunkt
gednderten Knoten. Eine Kopie des Knotens n wird in dieser Liste des
Branching-Points b gespeichert, bevor zu n eine Formel hinzugefiigt
wird, die mit b beschriftet ist (siche Abschnitt 5.3.3).

CREATED Nummern aller in Abhéingigkeit von diesem Verzweigungspunkt
erzeugten Knoten. Die Nummer eines Knotens n wird dann in diese
Liste des Branching-Points b eingetragen, wenn er bei der Anwendung
der 3-Regel auf eine Formel, die mit b beschriftet ist, erzeugt worden
ist.

OTHER-ALTERNATIVE Die im Falle eines Clash hinzuzufiigende Formel
(z. B. die urspriingliche Disjunktion ohne das getestete Disjunkt) und
der Knoten, zu dem sie hinzuzufiigen ist.

5.3.3 Beschriftete Formel

Die Formeln selbst sind als Listen repréasentiert. Tabelle 5.1 zeigt, wie die
verschiedenen Arten von Formeln iibersetzt werden.

Um die im Knoten vorgenommenen Anderungen den korrekten Verzwei-
gungspunkten zuzuordnen, wird jede Formel mit der Menge der BIDs be-
schriftet, von denen ihr Vorhandensein im Tableau abhéngt. Mit diesen Zah-
len ist es moglich, die Kopie eines Knotens im richtigen Verzweigungspunkt
abzulegen.
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GF-Syntax SAGA-Syntax
Konstanten ¢; (r i)
Variablen v; (7 1)

Vektoren cv =
(c1.c.cmur..c.op) | CCH L) oo (Pm) (2 1) ... (7 n))
Plep...cpui..ovp) | (P (1) oo (P om) (7 1) ... (7 n))

¢ = ¢j (EQ (! 1) (' 3§
©AX (AND () (x))
©VX (OR () (x))

Vv(G(ev) = p(ev)) | (ALL (v) (G(cv)) (p(cv)))
Iv(G(ev) Ap(ev)) | (EX (v) (G(cv)) (p(ev)))

Tabelle 5.1: SAGA-Syntax

ForRMULA Die Formel selbst

DEPEND Menge der BIDs, von denen die Formel abhéingt (Dependency Set)

5.3.4 Abbildungen

Bei der Anwendung der V- und 3-Regeln wird eine Abbildung der neuen
Variablen auf Konstanten benétigt. Diese wird als Liste von (v;, ¢j)-Paaren
repriasentiert. Ahnlich werden beim Blockierungstest die Abbildungen zwi-
schen den Konstanten der verschiedenen Knoten als (¢;, ¢j)-Paare représen-
tiert, wobei ¢; eine Konstante des Knotens ist, dessen Blockierung getestet
wird, und ¢; eine Konstante des moglicherweise blockierenden Knotens.

5.4 Funktionen

In den folgenden Unterabschnitten werden die verwendeten Funktionen ein-
zeln beschrieben. In Abbildung 5.1 ist ihre Aufrufstruktur dargestellt. Hier
werden die in Abschnitt 5.4.11 erwdhnten Hilfsfunktionen nur teilweise auf-
gefithrt, um die Ubersichtlichkeit zu erhéhen.

5.4.1 construct-tableau

Dies ist die Startfunktion, die als Eingabe eine GF-Formel ¢ erhilt und ein
Tableau zuriickgibt, wenn es existiert, sonst (). Es wird zuerst ein Knoten
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construct-tableau

backtrack [sutisfy] [ choose—next-formula ]

satisfy—atom
satisfy—-eq
satisfy-and
satisfy—all

(_restore-tree | [ delete-node |

I

[ propugcﬂe—io] [ set-node ]

satisfy—or satisfy—ex

choose-alternative

bra@

blocked |

[ add-formula ]

propagate identify

Abbildung 5.1: Aufrufstruktur der Funktionen

[block] [ equivalent]

erzeugt, der die Formel (¢) und eine neue Konstante enthilt . (p) wird
dann in ihre Teilformeln zerlegt und diese der Reihe nach bearbeitet .
Wenn es dabei zu einem Clash kommt, wird iiberpriift, ob Backtracking
moglich ist, d.h. ob es gegenwirtig aktive Verzweigungspunkte gibt .
Wenn nicht, wird () zuriickgegeben. Wenn alle Formeln bearbeitet worden
sind, ohne daf es einen Clash gegeben hat, wird das Tableau zuriickgegeben.

5.4.2 add-formula

Diese Funktion fiigt zu einem Knoten eine neue Formel hinzu. Wenn diese
bereits im Knoten enthalten ist, ist nichts zu tun . Wenn ihre Negation
enthalten ist, wird ,,clash“ zuriickgegeben . Sonst wird vor der eigentli-
chen Verdnderung des Knotens eine Kopie in dem zu dem Dependency Set
der Formel gehorigen Verzweigungspunkt gespeichert .

Da diese Formel den Knoten verdndert, wir eine eventuelle Blockierung
dieses Knotens oder eines anderen Knotens durch diesen aufgehoben , .
Hier wird deutlich, daf§ die Blockierungen dynamisch sind (sieche Abschnitt
4.2). Anschlieflend wird die Formel zur NEw-Liste hinzugefiigt. Atome (ein-
schliefllich Gleichheitsassertionen) und universelle Formeln werden anschlie-
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Function 1 construct-tableau
INPUT FORMULA
OUTPUT tableau or ()
create ROOT node
CLASH := add-formula (ROOT, FORMULA)
if CLASH # () then
return (()
else
while tree is incomplete do
(NEXT-NODE, NEXT-FORMULA) := choose-next-formula ()
CLASH := satisfy (NEXT-NODE, NEXT-FORMULA)
if CLASH # () then
if CLASH is reversible then
backtrack ()
else
return (()
return (ROOT)

Bend in die Nachbarknoten propagiert @ Falls es hierbei zu einem Clash
kommt, wird dieser zuriickgegeben. Der Riickgabewert () bedeutet, daf} es
durch das Hinzufiigen der Formel nicht zu einem Clash gekommen ist.

5.4.3 satisfy

In Abhingigkeit von der Art der Formel (Konjunktion, Disjunktion usw.)
wird die entsprechende Funktion aufgerufen. Nach dem Anwenden der ent-
sprechenden Regel auf diese Formel wird sie aus der NEW- in die OLD-Liste
verschoben.

Atome Bei Atomen wird getestet, ob der Guard einer bereits bearbeiteten
universellen Formeln auf sie anwendbar ist . In diesem Fall wird der Rumpf
der entsprechenden Formel dem Knoten hinzugefiigt .

Gleichheits-Assertionen Jedes Vorkommen der ersten Konstanten in ei-
ner der Formeln des Knotens wird durch die zweite ersetzt .

Konjunktionen Beide Konjunkte werden dem Knoten hinzugefiigt .
Wenn es dabei zu einem Clash kommt, wird dieser zuriickgegeben.
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Function 2 add-formula
INPUT NODE, FORMULA
OUTPUT clash or

if contains (NODE, FORMULA) then
return (()
else if contains (NODE, “FORMULA) then
return (clash)
else
backup (NODE, FORMULA.DEPEND)
add FORMULA to NODE.NEW
if NODE.BLOCKED then
unblock (NODE)
for all BLOCKED-NODE € NODE.BLOCKS do
unblock (BLOCKED-NODE)
if FORMULA is atom or equality or universal then
CLASH := propagate (NEIGHBOURS, FORMULA)
if CLASH # () then
return (CLASH)
return ()

][] [=]

(=] [=] [#]

Function 3 satisfy-atom
INPUT NODE, FORMULA
OUTPUT clash or {)

for all OLD-FORMULA € NODE.OLD do
if OLD-FORMULA is universal then

BINDING := match-var (guard (OLD-FORMULA), FORMULA)

if BINDING # fail then
NEW-FORMULA.FORMULA :=

substitute (body (OLD-FORMULA), BINDING)

NEW-FORMULA.DEPEND :=

FORMULA.DEPEND U OLD-FORMULA.DEPEND

CLASH := add-formula (NODE, NEW-FORMULA)
if CLASH # () then
return (CLASH)
move FORMULA from NODE.NEW to NODE.OLD
return ()
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Function 4 satisfy-equality
INPUT NODE, FORMULA “(eq CONST1 CONST2)”
OUTPUT clash or ()
if CONST1 # CONST2 then
for all OLD-FORMULA € NODE do
if CONST1 € constants (OLD-FORMULA) then
NEW-FORMULA.FORMULA :=
substitute (OLD-FORMULA, {(CONST1, CONST2)})
NEW-FORMULA.DEPEND :=
FORMULA.DEPEND U OLD-FORMULA.DEPEND
CLASH := add-formula (NODE, NEW-FORMULA)
remove-formula (NODE, OLD-FORMULA)
if CLASH # () then
return (CLASH)
move FORMULA from NODE.NEW to NODE.OLD
return ()

Function 5 satisfy-and
INPUT NODE, FORMULA “(and CONJUNCT] CONJUNCT2)”
OUTPUT clash or §)
for all cONJUNCT € {CONJUNCT1, CONJUNCT2} do
NEW-FORMULA.FORMULA := CONJUNCT
NEW-FORMULA.DEPEND := FORMULA.DEPEND
CLASH := add-formula (NODE, NEW-FORMULA)
if CLASH # () then
return (CLASH)
move FORMULA from NODE.NEW to NODE.OLD
return (()
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Disjunktionen Eine Heuristik wéhlt ein Disjunkt aus, das dem
Knoten hinzugefiigt wird. Die notwendige Sicherung der Backtracking-

Informationen, wie FErzeugung eines neuen Verzweigungspunktes und
Backup des Knotens, werden von der Funktion branch durchgefiihrt.

Function 6 satisfy-or
INPUT NODE, FORMULA (or “DISJUNCT] DISJUNCT2)”
OUTPUT clash or ()
(ALTERNATIVE, OTHER-ALTERNATIVE) :=
choose-alternative (DISJUNCT1, DISJUNCT2)
CLASH := branch (NODE, ALTERNATIVE, OTHER-ALTERNATIVE)
if CLASH # () then
return (CLASH)
move FORMULA from NODE.NEW to NODE.OLD
return ()

Universelle Formeln Fiir alle bereits bearbeiteten (alten) Atome wird
getestet, ob sie eine Instantiierung des Guard sind . Wenn ja, wird der

Rumpf hinzugefiigt .

Function 7 satisfy-all
INPUT NODE, FORMULA “(all VARIABLES GUARD BODY)”
OUTPUT clash or ()
for all OLD-FORMULA € NODE.OLD do
if OLD-FORMULA is atom then
BINDING := match-var (GUARD, OLD-FORMULA)
if BINDING # fail then
NEW-FORMULA.FORMULA := substitute (BODY, BINDING)
NEW-FORMULA.DEPEND :=
FORMULA.DEPEND U OLD-FORMULA.DEPEND
CLASH := add-formula (NODE, NEW-FORMULA)
if CLASH # () then
return (CLASH)
move FORMULA from NODE.NEW to NODE.OLD
return (()

Existentielle Formeln Zuniichst wird getestet, ob ein Vorginger des
Knotens (einschliefilich des Knotens selbst) bereits in einem friheren Test
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als blockiert erkannt worden ist . Ist dies nicht der Fall, wird iiberpriift,
ob eine Instantiierung der Formel (Guard und Rumpf) schon im Knoten
selbst oder in einem Sohn-Knoten enthalten ist . Wenn dieser Test eben-
falls fehlschligt, wird fiir alle Vorgéinger der Blockierungstest durchgefiihrt,
um festzustellen, ob sie jetzt blockiert sind . Ist auch dieses nicht gegeben,
wird ein neuer Knoten mit den im Guard enthaltenen alten Konstanten und
neuen Konstanten fiir die neuen Variablen erzeugt . Guard und Rumpf
werden zu diesem Knoten hinzugefiigt . Schliefflich werden Atome (ein-
schliefllich Gleichheits-Assertionen) und universelle Formeln in den neuen

Sohn propagiert @

5.4.4 branch

Ein neuer Verzweigungspunkt wird erzeugt und in den globalen Array ein-
getragen . Das Feld OTHER-ALTERNATIVE enthilt die Nummer des
gednderten Knotens und die Formel, die diesem Knoten hinzugefiigt werden
soll, wenn die erste Alternative scheitert. Dies kann (bei Syntactic Bran-
ching) die Disjunktion der verbleibenden Alternativen oder (bei Semantic
Branching, sieche Abschnitt 6.2) die Negation des ersten Disjunkts' sein.

SchlieBlich wird die erste Alternative dem Knoten hinzugefiigt . Dabei
wird (durch add-formula) eine Kopie des Knotens erzeugt und in die MoDI-
FIED-Liste des Verzweigungspunktes eingetragen. Falls die Formel sofort zu
einem Clash fiihrt, wird dieser zuriickgegeben.

5.4.5 backtrack

Die Anderungen, die infolge der letzten Verzweigung vorgenommen worden
sind, werden riickgingig gemacht. Hierzu sind folgende Schritte notig:

e Loschen der erzeugten Knoten

e Ersetzen der gedinderten Knoten durch ihre Backups

Das weitere Vorgehen hingt davon ab, ob die erste oder zweite Alternati-
ve der Verzweigung Ursache des Clash gewesen ist. Ist es die erste Alternati-
ve (dies ist daran zu erkennen, dafl das Feld OTHER-ALTERNATIVE nichtleer
ist), wird zu dem entsprechenden Knoten die andere Alternative hinzugefiigt

! Dies fiihrt zusammen mit Boolean Constraint Propagation (siehe Abschnitt 6.4) dazu,
daf} spiter zusitzlich die Disjunktion der verbleibenden Alternativen zum Knoten hinzu-
gefiigt wird.
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Function 8 satisfy-exists
INPUT NODE, FORMULA “(ex VARIABLES GUARD BODY)”
OUTPUT clash or {)

for all PREDECESSOR of NODE do
if PREDECESSOR.BLOCKED # () then
return ({))
for all c-NODE € NODE U NODE.SONS do
if C-NODE contains an instance of (and GUARD BODY) then
return ({))
for all PREDECESSOR of NODE do
if blocked (PREDECESSOR) then
return (()
create SON node with new number
if FORMULA.DEPEND # () then
NEWEST-BID := max (FORMULA.DEPEND)
NEWEST-BP := get-bp (NEWEST-BID)
SON.CREATED-BY := NEWEST-BP.NUMBER
add SON.NUMBER to NEWEST-BP.CREATED
NEW-CONSTANTS := get-new-constants (VARIABLES)
SON.CONSTANTS := constants (GUARD) U NEW-CONSTANTS
NEW-FORMULA.FORMULA := substitute ((and GUARD BODY),
make-binding (VARIABLES, NEW-CONSTANTS))
NEW-FORMULA.DEPEND := FORMULA.DEPEND
CLASH := add-formula (SON, NEW-FORMULA)
if cLASH # () then
return (CLASH)
else
CLASH := propagate (SON,
atom (NODE) U equality (NODE) U universal (NODE))
if cCLASH # () then
return (CLASH)
move FORMULA from NODE.NEW to NODE.OLD
return ({))
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Function 9 branch
INPUT NODE, ALTERNATIVE, OTHER-ALTERNATIVE
OUTPUT clash or ()
NEW-BP := create-new-bp ()
NEW-BID := NEW-BP.NUMBER
NEW-FORMULA.FORMULA := ALTERNATIVE
NEW-FORMULA.DEPEND := {NEW-BID}
OTHER-FORMULA.FORMULA := OTHER-ALTERNATIVE
OTHER-FORMULA.DEPEND := {NEW-BID}
NEW-BP.OTHER-ALTERNATIVE.NODE := NODE
NEW-BP.OTHER-ALTERNATIVE.FORMULA := OTHER-FORMULA
CLASH := add-formula (NODE, NEW-FORMULA)
if CLASH # () then
return (CLASH)
else
return (()

[eo]fe]

. Der Verzweigungspunkt wird durch die Funktion reset-bp neu initiali-
siert, d. h. die Felder CREATED, MODIFIED und OTHER-ALTERNATIVE wer-
den geloscht. Er speichert im weiteren Verlauf die Anderungen, die aus der
Hinzunahme der anderen Alternative folgen.

Wenn die zweite Alternative zum Clash gefithrt hat (OTHER-
ALTERNATIVE also leer ist), wird dieser Verzweigungspunkt gelscht und
anschlieflend der Backtrack zum nichsten vorhergehenden Verzweigungs-

punkt fortgesetzt .

5.4.6 backup

In Abhéngigkeit vom Dependency Set der Formel wird eine Sicherung des
momentanen Zustands des Knotens durchgefiihrt: Der Verzweigungspunkt
NEWEST-BP, in dem das Backup gespeichert werden muf}, ist der neueste
des Dependency Sets , denn die Formel hingt von allen darin enthaltenen
Verzweigungspunkten ab und muf} deshalb entfernt werden, sobald eine der
in ihnen getroffenen Entscheidungen riickgingig gemacht wird.

Das Backup ist aber nur notwendig, wenn

1. in diesem Verzweigungspunkt noch keine Kopie dieses Knotens exi-
stiert | 2 | und

2. die Existenz des Knotens nicht von einem neueren Verzweigungspunkt
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Function 10 backtrack
INPUT none
OUTPUT none
CURRENT-BP := get-current-bp ()
for all NODE € CURRENT-BP.CREATED do
delete-node (NODE)
restore-tree (CURRENT-BP.MODIFIED)
if CURRENT-BP.OTHER-ALTERNATIVE # () then
NODE := CURRENT-BP.OTHER-ALTERNATIVE.NODE
FORMULA := CURRENT-BP.OTHER-ALTERNATIVE.FORMULA
reset-bp (CURRENT-BP)
CLASH := add-formula (NODE, FORMULA)
if CLASH # () then
backtrack ()
else
delete-bp (CURRENT-BP)
backtrack ()

[22]=]

[e[=]

abhangt und

3. es keinen neueren Verzweigungspunkt gibt, der ein Backup des Kno-
tens enthélt .

Punkt 1 ist offensichtlich: Wenn bereits eine Kopie existiert, ist keine
weitere notig. Punkt 2 bendtigt eine genauere Erklarung: Wenn der Knoten
in Abhéngigkeit von einem neueren Verzweigungspunkt erzeugt worden ist,
muf} er aus dem Baum entfernt worden sein, wenn das Backtracking bis zum
fritheren Verzweigungspunkt fortgeschritten ist, denn es wird stets die vom
neuesten Punkt abhingende Entscheidung zuerst riickgingig gemacht. Die
in Abhingigkeit vom fritheren Verzweigungspunkt gemachten Anderungen
sind zu diesem Zeitpunkt also nicht mehr im Baum enthalten.

Beispiel 5.1 Wenn der Knoten N in Abhéngigkeit vom Verzweigungs-
punkt 5 erzeugt wird und spéter in Abhéngigkeit von Verzweigungspunkt 2
gedndert wird, ist keine Kopie in Punkt 2 nétig, denn wenn bis zu Punkt 2
zuriickgekehrt wird, ist N gar nicht mehr im Baum vorhanden (und wiirde,
wenn er wieder eingefiigt wiirde, zudem Formeln enthalten, die bereits ent-
fernt worden sind, etwa die in Abhéingigkeit von Punkt 5 hinzugefiigten). B

Die Begriindung von Punkt 3 ist dhnlich der von Punkt 2, mit dem Un-
terschied, dafl der Knoten vom neueren Verzweigungspunkts nicht erzeugt,
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sondern gedndert worden ist. Das Backup ist deswegen nicht notwendig, weil
vor dem Wiederherstellen der Kopie in jedem Fall die Kopie des neueren Ver-
zweigungspunkts wiederhergestellt wird, die die neue Formel ebenfalls nicht
enthilt, denn die Kopie wurde vorher erzeugt. Das Anlegen einer Kopie
wiirde dariiberhinaus zu einem falschen Verhalten des Algorithmus fiithren,
weil die vom neueren Verzweigungspunkt vorgenommenen Anderungen in
dieser Kopie enthalten wéren, und somit Formeln, die nicht mehr im Baum
enthalten sein sollten, beim Wiederherstellen dieser Kopie wieder in den
Knoten gelangen wiirden.

Beispiel 5.2 Der Knoten N werde zuerst in Abhingigkeit von Verzwei-
gungspunkt 5 und dann von Punkt 2 gedindert. Wenn zu diesem Zeitpunkt in
Punkt 2 eine Kopie von N erzeugt wiirde, enthielte sie Formeln, die von der
in Punkt 5 getroffenen Entscheidung abhéngen, also nicht mehr im Knoten
enthalten sein sollten, wenn zu Punkt 2 zuriickgekehrt wird. Das Erstellen
der Kopie ist zudem tiberfliissig, da fiir den Fall, dafl zu Punkt 2 zuriickge-
kehrt werden muf}, vorher notwendigerweise die Kopie aus Punkt 5 wieder
in den Baum eingefiigt wird. |

Wenn alle 3 Bedingungen erfiillt sind, wird eine vollstindige Kopie von
allen Feldern des Knotens erzeugt und im Verzweigungspunkt gespeichert
. Das Feld NEWEST-BID im Knoten wird auf den entsprechenden Verzwei-

gungspunkt gesetzt @

Function 11 backup
INPUT NODE, DEPEND // dependency set
OUTPUT none
NEWEST-BID := max (FORMULA.DEPEND)
NEWEST-BP := get-bp (NEWEST-BID)
if NODE ¢ NEWEST-BP.MODIFIED then
if NEWEST-BID is newer than NODE.NEWEST-BID then
if NEWEST-BID is newer than NODE.CREATED-BY then
BACKUP := copy (NODE)
add BACKUP to NEWEST-BP.MODIFIED
NODE.NEWEST-BID := NEWEST-BID

=

BEN

(=]
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5.4.7 propagate

Die zu propagierende Formel wird einem Nachbarknoten hinzugefiigt, wenn
alle in der Formel vorkommenden Konstanten auch in diesem Knoten exi-
stieren . In diesem Fall wird die entsprechende Formel auch weiter in
die Nachbarknoten des neuen Knotens propagiert (durch die Funktion add-

formula) .

Function 12 propagate
INPUT NODE-LIST, FORMULA-LIST
OUTPUT clash or ()
for all FORMULA € FORMULA-LIST do
for all NODE € NODE-LIST do
if constants (FORMULA) C NODE.CONSTANTS then
CLASH := add-formula (NODE, FORMULA)
if cLASH # () then
return (CLASH)
return ({))

[ro][=]

5.4.8 blocked und Subroutinen

Um zu iiberpriifen, ob ein Knoten N direkt blockiert ist, wird er mit allen
Knoten verglichen, die eine kleinere Nummer haben . Wenn einer der
Knoten M die gleiche Anzahl von Konstanten hat und fiir eine Bijektion
zwischen den Konstanten von M und N dieselben atomaren, existententiellen
und universellen Formeln enthélt , ist N blockiert.

Function 13 blocked
INPUT NODE
OUTPUT true or false
for all OLD-NODE with OLD-NODE.NUMBER < NODE.NUMBER do
if = (OLD-NODE.BLOCKED) then
if equivalent (NODE, OLD-NODE) then
block (NODE, OLD-NODE)
return (true)
return (false)

equivalent FEs wird iiberpriift, ob zwei Knoten dquivalent in dem Sinne
sind, daf es eine Bijektion zwischen den Konstanten gibt, die die Priadikate,
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universellen und existentiellen Formeln erhé&lt und Konstanten, die in
beiden Knoten enthalten sind, auf sich selbst abbildet . Voraussetzung
hierfiir ist, dafl die Mengen der Konstanten und der entsprechenden Formeln
in beiden Knoten jeweils gleich grof} ist . Ist dies nicht der Fall, wird der
Test abgebrochen.

Function 14 equivalent
INPUT NODE1, NODE2
OUTPUT true or false
if INODE1.CONSTANTS| = |[NODE2.CONSTANTS| then
if |atom (NODE1)| = |atom (NODE2)| then
if |existential (NODEL)| = |existential (NODE2)| then
if |universal (NODE1)| = |universal (NODE2)| then
COMMON-CONSTANTS :=
NODE1.CONSTANTS N NODE2.CONSTANTS
RESULT := identify (
(atom (NODEL) U existential (NODE1) U universal (NODEL)),
(atom (NODE2) U existential (NODE2) U universal (NODE2)),
make-binding
(COMMON-CONSTANTS, COMMON-CONSTANTS))
if RESULT = fail then
return (false)
else
return (true)

o[~ ] =] =]=]

identify Diese Funktion erhilt als Eingabe ein Paar von Formel-Mengen
und eine (partielle) Abbildung zwischen den in diesen Formeln enthalte-
nen Konstanten. Es wird versucht, diese Abbildung zu erweitern, indem die
erste Formel FIRST-FORMULA der ersten Menge mit jeder Formel SECOND-
FORMULA der zweiten Menge verglichen wird .

Wenn hierbei eine Formel gefunden wird, auf die FIRST-FORMULA abge-
bildet werden kann, wird die Funktion rekursiv mit den um die entsprechen-
den Formeln reduzierten Formelmengen und der ggf. auf weitere Konstanten
erweiterten Abbildung aufgerufen . Wenn beide Formelmengen leer sind,
bedeutet dies, daf} eine Bijektion gefunden wurde .
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Function 15 identify
INPUT SET-PAIR, BINDINGS
OUTPUT BINDINGS or fail

if SET-PAIR = (), () then
return (BINDINGS)
else

FIRST-SET := first (SET-PAIR)
SECOND-SET := second (SET-PAIR)
FIRST-FORMULA := first (FIRST-SET)
for all SECOND-FORMULA € SECOND-SET do
NEW-BINDINGS :=
match-const (FIRST-FORMULA, SECOND-FORMULA, BINDINGS)
if NEW-BINDINGS # fail then
NEW-BINDINGS := identify (
FIRST-SET \ FIRST-FORMULA,
SECOND-SET \ SECOND-FORMULA,
NEW-BINDINGS)
if NEW-BINDINGS # fail then
return (NEW-BINDINGS)
return (fail)
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5.4.9 restore-tree

Diese Funktion erhélt als Eingabe eine Liste von Knoten-Kopien. Jede die-
ser Kopien wird auf die folgende Weise in den Baum eingefiigt: Eventuelle
Blockierungen des aktuell im Baum enthaltenen Knotens und anderer Kno-
ten durch ihn werden zuerst aufgehoben , . Dann wird er im Knoten-
Array durch die Kopie ersetzt , lediglich die SoN-Liste wird beibehal-
ten . (Im Vater-Knoten sind keine Anderungen nétig, da die S6hne dort
nur iiber ihre Identifizierungsnummern gespeichert werden, siehe Abschnitt
5.1.2).

Dies verhindert, dafl Knoten, deren Erzeugung unabhingig von der
riickgingig zu machenden Entscheidung war, beim Backtracking gel6scht
und unmittelbar danach (moglicherweise mit zahlreichen eigenen Nachfol-
gern) wieder erzeugt werden. Da die in Abhiingigkeit von der Verzweigung
erzeugten Knoten vor dem Aufruf von restore-tree entfernt werden (siehe
5.4.5), bleiben durch dieses Vorgehen auch keine Knoten féilschlich im Baum
enthalten.

Beispiel 5.3 Vom Knoten ns werde abhingig von Verzweigung 5 eine Ko-
pie erzeugt. Anschlielend werde ein Sohn my von mjs in Abhingigkeit von
Verzweigung 2 erzeugt. Wenn bei der Riickkehr zu Verzweigung 5 auch die
Son-Liste der Kopie wiederhergestellt wiirde, wiirde no geléscht, obwohl er
anschlieflend wieder erzeugt werden muf}. Deshalb wird die SON-Liste bei-
behalten. Ein etwa in Abhéngigkeit von Verzweigung 7 erzeugter Sohn ny;
wird dadurch entfernt, dafl vor der Riickkehr zu Verzweigung 5 alle durch
Verzweigung 7 erzeugten Knoten gel6scht werden. |

Es ist allerdings moglich, dafl Formeln, die durch Propagieren in den
Knoten gelangt sind, durch diese Art der Wiederherstellung eines Knotens
verlorengehen. Deshalb mufl nach dem Wiederherstellen aller Knoten erneut
in diese Knoten propagiert werden.

Beispiel 5.4 Vom Knoten n werde in Verzweigungspunkt 6 eine Kopie er-
zeugt. Dann werde eine Formel ¢, die von Verzweigung 3 abhingt, nach n
propagiert. Wenn anschlieflend zur Verzweigung 6 zuriickgekehrt wird, geht
beim Wiederherstellen von n die Formel ¢ verloren. Deshalb muf} sie neu
nach n propagiert werden. [ |
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Function 16 restore-tree
INPUT BACKUP-LIST

OUTPUT none
for all BACKUP € BACKUP-LIST do

NUMBER := BACKUP.NUMBER

PRESENT-NODE := get-node (NUMBER)

BLOCKED-NODES := PRESENT-NODE.BLOCKS

for all NODE € BLOCKED-NODES do
unblock (NODE)

if PRESENT-NODE.BLOCKED # () then
unblock (PRESENT-NODE)

BACKUP.SONS := PRESENT-NODE.SONS

set-node (NUMBER, BACKUP)

propagate-to (BACKUP)

=

(=[]

5.4.10 choose-alternative und choose-next-formula

Diese Formeln implementieren die Heuristiken fiir nichtdeterministische Ent-
scheidungen: choose-alternative trifft die don’t-know-Entscheidungen fiir
die Anwendung der V-Regel, und choose-next-formula trifft die don’t-care-
Entscheidungen bei der Auswahl der nichsten zu bearbeitenden Formel. Es
ist leicht zu sehen, daf jede faire Strategie zu einem terminierenden Algo-
rithmus fithrt. Die verwendeten Heuristiken sind in Kapitel 6, ihr Einflufl
auf die Geschwindigkeit des Algorithmus in Kapitel 7 beschrieben.

5.4.11 Hilfsfunktionen

Die folgenden Funktionen sind Hilfsfunktionen, die zum Zugriff auf Daten-
strukturen dienen. Thre Implementierung wird aus der Beschreibung ihrer
Funktionsweise offensichtlich. Sie werden hier aufgefiihrt, um die Bedeutung
ihrer Parameter zu verdeutlichen.

Zugriff auf Knoten

atom (NODE), equality (NODE), universal (NODE) usw. geben die Menge der
im Knoten NODE enthaltenen Atome, Gleichheitsassertionen oder universel-
len Formeln zuriick.

contains (NODE, FORMULA) testet, ob in der OLD- oder NEW-Liste des
Knotens NODE die Formel FORMULA enthalten ist. Wenn ja, wird diese For-
mel (einschliefflich ihres Dependency Sets) zuriickgegeben, sonst {).



5.4. Funktionen 51

remove-formula (NODE, FORMULA) l6scht die Formel aus dem Knoten.
Dies ist nur fiir die Funktion satisfy-equality notig, um die Formeln zu ent-
fernen, die die urspriingliche Konstante enthielten. In allen anderen Funk-
tionen werden bearbeitete Formeln nicht geloscht, sondern in die OLD-Liste
verschoben.

block (NODE, PREDECESSOR) und unblock (NODE) tragen eine Blockie-
rung in den Knoten ein und loschen einen solchen Eintrag. Die Felder
BLOCKED im blockierten Knoten und BLOCKS in dem ihn blockierenden
Vorgéinger werden entsprechend modifiziert. Bei unblock ist die Angabe des
Vorgéngers nicht notwendig, da seine Nummer schon im Feld BLOCKED ge-
speichert ist.

copy (NODE) erzeugt eine Kopie von NODE. Dabei werden die Felder
selbst kopiert, nicht nur die Referenzen auf sie. delete-node (NODE) 16scht
einen Knoten aus dem Baum. Alle Blockierungen durch ihn werden aufge-
hoben, und alle S6hne rekursiv geloscht.

get-node (NODE-NUMBER) findet den im Baum enthaltenen Knoten mit
der Nummer NODE-NUMBER. set-node (NODE-NUMBER, NODE) setzt den
Knoten NODE im Baum an die Stelle des Knotens mit der Nummer NODE-
NUMBER.

propagate-to (NODE) propagiert aus allen Nachbarknoten von NODE die
entsprechenden Formeln in den Knoten NODE.

Zugriff auf Verzweigungspunkte

get-bp (BID) liefert den Verzweigungspunkt mit der Nummer BID zuriick,
get-current-bp () den mit der héchsten vorhandenen Nummer.

create-new-bp () erzeugt einen neuen Verzweigungspunkt, dessen Num-
mer um 1 grofler ist als die des aktuellen. reset-bp (BP) loscht die Felder
CREATED, MODIFIED und OTHER-ALTERNATIVE. Damit speichert der Ver-
zweigungspunkt in Zukunft die Anderungen, die durch das Hinzufiigen der
zweiten Alternative entstehen. delete-bp (BP) 16scht einen Verzweigungs-
punkt aus dem globalen Array.

Zugriff auf Formeln

variables (FORMULA) und constants (FORMULA) liefern Listen von den
in FORMULA enthaltenen Variablen und Konstanten zuriick. guard
(UNIVERSAL-FORMULA) und body (UNIVERSAL-FORMULA) liefern fiir eine
universelle Formel Vx(G(c,x) — ¢(c,x)) das Guard G(c,x) und den Rumpf

o(c, x).
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match-var (FORMULAL, FORMULA2) versucht, eine Abbildung der in
FORMULA1 enthaltenen Variablen auf die Konstanten von FORMULA2 zu fin-
den, so dafl die Formeln durch diese Abbildung syntaktisch gleich werden.
Wenn eine solche Abbildung gefunden wird, wir sie als Liste von Paaren (sie-
he Abschnitt 5.3.4) zuriickgegeben, sonst fail. match-const (FORMULAIL,
FORMULA2, BINDING) versucht, die im Parameter BINDING angegebene par-
tielle Abbildung von Konstanten in FORMULA1 auf Konstanten in FORMU-
LA2 so zu erweitern, dafl FORMULA1 auf FORMULA2 abgebildet wird. Die
Ausgabe ist analog zu match-var.

substitute (FORMULA, BINDING) erhilt eine Formel und eine Abbildung
von Konstanten oder Variablen auf Konstanten als Eingabe. Es gibt die For-
mel zuriick, in der alle Vorkommen der im Definitionsbereich der Abbildung
enthaltenen Variablen oder Konstanten durch ihre Funktionswerte ersetzt
sind.

make-binding (LIST1, LIST2) erhélt zwei gleich lange Listen als Einga-
be und gibt eine Abbildung (siehe Abschnitt 5.3.4) zuriick, wobei das n-te
Element der ersten Liste auf das n-te Element der zweiten abgebildet wird.

get-new-consts (NUMBER) gibt eine Liste der Linge NUMBER zuriick, die
neue Konstanten enthilt.



Kapitel 6
Optimierung

Kapitel 5 stellt eine moglichst einfache, relativ naive Implementierung vor.
An vielen Stellen gibt es unnotige Ineffizienz. So fithrt z. B. die Verwendung
der Negations-Normalform dazu, dafl die offensichtlich unerfiillbare Formel

(e Ax) A=(pAx) (6.1)

umgewandelt wird in
(e Ax) A (= V =x), (6.2)

so da} der Widerspruch erst nach einer Verzweigung und anschlielendem
Backtracking erkannt wird. Analog dazu wird der Clash zwischen einer exi-
stentiellen Formel und ihrer Negation erst nach Erzeugung eines neuen Kno-
tens erkannt. In SAGA wird eine andere Normalform verwendet, die das
schnelle Erkennen von Widerspriichen unterstiitzt.

Dariiberhinaus ist es wichtig, die Datenstrukturen, z. B. die in den Kno-
ten enthaltenen Formeln,

e platzeffizient, so dafl eine Formel, die mehrfach im Tableau vorkommt,
nicht ein Mehrfaches an Speicher verbraucht, und

o zeiteffizient, so dal Gleichheit oder Widerspriichlichkeit von zwei For-
meln schnell erkannt werden kénnen,

zu verwalten.

In SAGA wurden zudem verschiedene Heuristiken fiir nichtdeterministi-
sche Entscheidungen implementiert, die zum Ziel haben, das Entdecken eines
Tableaus (oder der Unmdglichkeit fiir die Existenz eines Tableaus) zu be-
schleunigen. Die verwendeten Heuristiken werden ebenfalls in diesem Kapitel
beschrieben.
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Die meisten der fiir SAGA verwendeten Optimierungen, insbesondere die
syntaktische Vorverarbeitung, Backjumping, Semantic Branching, Boolean
Constraint Propagation sowie die Heuristiken Maximize-Jump und MOMS
wurden von dem DL-System FaCT [Hor97] iibernommen.

6.1 Syntaktische Vorverarbeitung

Vor dem Versuch, ein Tableau zu erzeugen, ist es sinnvoll, zu untersuchen,
ob die Formel oder einige ihrer Teilformeln schon aufgrund ihres syntakti-
schen Aufbaus trivialerweise erfiillbar oder unerfiillbar sind. Die folgenden
Optimierungen dienen diesem Zweck.

6.1.1 Encoding und Lazy Unfolding

In einem Knoten werden nicht die in ihm enthaltenen Formeln selbst, son-
dern Code-Nummern fiir diese Formeln gespeichert (Encoding). Die Vergabe
der Code-Nummern geschieht dynamisch wiahrend der syntaktischen Analy-
se: Beim erstmaligen Vorkommen einer Formel bekommt diese die néchste
freie Nummer. Dabei erhélt eine positive Formel eine gerade Zahl, ihre Ne-
gation die darauffolgende ungerade Zahl. Die Subformeln einer Formel (etwa
die Disjunkte einer Disjunktion) werden in dieser Formel ihrerseits als Code-
Nummern représentiert und numerisch sortiert. Erst wenn die Subformel
selbst bearbeitet werden muf}, wird sie decodiert (Lazy Unfolding).

Das beschleunigt einerseits das Erkennen von Tautologien (in Disjunktio-
nen) und Widerspriichen (in Konjunktionen) innerhalb einer Formel, denn
hierfiir muff nur jede Zahl mit ihrem Nachbarn verglichen werden. Ande-
rerseits vereinfacht diese Normalform fiir Konjunktionen und Disjunktionen
auch das Erkennen von Gleichheit oder Widerspriichlichkeit zwischen ver-
schiedenen Formeln, da bei der Hinzunahme einer neuen Formel nur iiber-
priift werden muf, ob die entsprechende Code-Nummer oder die der Nega-
tion bereits im Knoten enthalten ist. Damit dieser Test alle Aquivalenzen
und Widerspriiche erkennt, ist eine Normalisierung der Variablen notwendig
(sieche Abschnitt 6.1.4).

Der Tableau-Algorithmus wird hierzu folgendermafien modifiziert:

e In der Datenstruktur ,,Beschriftete Formel“ wird das Feld FORMULA
durch das Feld NUMBER ersetzt, das die Code-Nummer der Formel
enthélt.

e Da das Codieren und Decodieren der Formeln effizient geschehen muf,
wird fiir die Abbildung von Formeln auf Code-Nummern eine globa-
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le Hashtabelle und fiir die umgekehrte Richtung ein globaler Array
verwendet.

e Die Funktionen encode (FORMULA) und decode (NUMBER) bilden For-
meln auf ihre Nummern bzw. Nummern auf zugehérige Formeln ab.

6.1.2 And-All-Normalform und Early Clash Detection

Um ,,versteckte“ Clashs wie in Formel 6.2 erkennen zu konnen, wird eine
Normalform verwendet, die die Negation von komplexen Formeln zuldfit,
aber keine Disjunktionen und existentiellen Formeln verwendet. Die Um-
wandlung in diese Normalform geschieht mittels des DeMorgan’schen Ge-
setzes fiir Disjunktionen und unter Ausnutzung der Dualitit zwischen exi-
stentieller und universeller Quantifizierung:

eVx ~ (o Ax)
Ix(G(c,x) A p(e,x)) ~ =(Vx(G(e,x) = —p(c,x)))

Auf diese Weise werden Formeln, in denen triviale Clashs in versteckter
Form enthalten sind, so transformiert, dal der Widerspruch erkannt wird,
bevor die Formeln selbst bearbeitet werden (Early Clash Detection, ECD).

Dariiberhinaus verwendet die Normalform nicht nur binére, sondern n-
stellige Konjunktionen (und damit implizit auch n-stellige Disjunktionen).
Dies ermdglicht es, hierarchisch geschachtelte Konjunktionen in ,,flache®, al-
so nicht-hierarchische Aquivalente umzuwandeln. Auch dieses verbessert die
Early Clash Detection, weil Clashs zwischen Formeln, die in unterschiedli-
chen Teilen der Konjunktion stehen, einfacher erkannt werden kénnen. Die
Teilformeln werden durch ihre Code-Nummern dargestellt und diese sortiert,
so daf} jede Zahl nur mit ihrem Nachbarn verglichen werden muf}, um auf
das Vorhandensein eines Clashs zu testen.

(e AX) AN AD) ~ A(2,4,6,8)

6.1.3 Syntaktische Vereinfachung

Nach Bildung der Normalform und Codierung der Teilformeln werden Tau-
tologien und Clashs nach den folgenden Regeln vereinfacht:

o N o o vV p ~ p
e N Do o~ L e vV oo o~ T
o AN T =~ o o V. L ~
o AN L ~ 1 o V. T o~ T
Vx(G(x,y) — T) ~ T Ix(G(x,y) N 1) ~ L
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Dabei werden die Regeln fiir Disjunktionen und existentielle Formeln in
der rechten Spalte nicht explizit, sondern implizit durch Umwandlung in die
And-All-Normalform und Anwendung der Regeln fiir Konjunktionen und
universelle Formeln angewendet.

Fiir diese Optimierung wird in der Funktion construct-tableau als erste
Anweisung

FORMULA := simplify (FORMULA)

ausgefiihrt. Die Funktion simplify (FORMULA) erhilt als Eingabe eine For-
mel, fithrt die beschriebenen Vereinfachungen durch und gibt die vereinfach-
te Formel zuriick. Diese Funktion wird nicht im Pseudo-Code wiedergegeben,
da dies ihre Funktionsweise nicht deutlicher machen wiirde als die Beschrei-
bung in den letzten Abschnitten.

6.1.4 Normalisierung der Variablen

ECD funktioniert zusammen mit dem in Abschnitt 6.1.1 beschriebenen En-
coding nur, wenn die betrachteten Formeln syntaktisch gleich sind, das heif}t
fiir universelle Formeln insbesondere, daf} die quantifizierten Variablen iden-
tisch sind. Um dieses sicherzustellen, wird in der Funktion add-formula als
erste Anweisung

FORMULA := normalize-variables (FORMULA)

ausgefiihrt. Die Funktion normalize-variables (FORMULA) normalisiert die
in FORMULA quantifizierten Variablen so, da} in jeder Teilformel fiir die
neuen Variablen (z;,z;,2y,...) die niedrigsten Nummern i« = n,j = n +
1,k =n+2,... verwendet werden, die nicht fiir alte Variablen stehen. Die
so normalisierte Formel wird zuriickgegeben.

Beispiel 6.1 Ein abschlieflendes Beispiel verdeutlicht das Zusammenwirken
der verschiedenen Elemente der syntaktischen Vorverarbeitung:

(P(c) AVz(G(c,z) = Q(z)) A Jy(G(c,y) A =Q(y))) Ausgangsformel
(P(c) ANVz(G(e,z) — Q(x)) A Fz(G(e, ) A =Q(x))) Variablen-Norm.
(P(c) ANVz(G(c,z) = Q(z)) A = (Vz(G(c,z) = Q(z)))) And-All-NF
A(P(c),Vz(G(c,z) = Q(z)), ~(Vz(G(c,z) — Q(x)))) mn-st. Konjunktion
A(2,4,5) Encoding

1

ECD
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6.2 Semantic Branching

Die naive Methode, eine Disjunktion xy = ¢ V 4 zu bearbeiten, ist, zunichst
© zu testen, und, falls dieses zu einem Clash fiihrt, anschlieend 7 zu testen
(Syntactic Branching). Der Nachteil dieses Ansatzes ist, daf} Zeit verbraucht
worden ist, um festzustellen, dafl ¢ (im aktuellen Baum) zu einem Clash
fiihrt, diese Information aber anschlieflend vergessen wird.

Die Technik des Semantic Branching verwendet diese Information wei-
ter, indem sie nach dem Clash der ersten Alternative ¢ die Disjunktion y im
Knoten belaft und —¢ hinzufiigt. Dieses fiithrt zusammen mit Boolean Cons-
traint Propagation (siehe 6.4) dazu, da§ anschlieend auch v hinzugefiigt
wird. Auf diese Weise wird der Suchraum verkleinert, denn ein Baum, der
© enthilt, wird nie mehr getestet. Semantic Branching beschleunigt deshalb
besonders das Erkennen der Unerfiillbarkeit einer Formel.

Diese Technik kann sich aber auch nachteilig auswirken, wenn - kom-
plex ist, z.B. eine existentielle Formel, die weitere existentielle Formeln
enthilt. Dann werden neue Knoten erzeugt, Blockierungen getestet und Pro-
pagierungen in einen Knoten durchgefiihrt, der in einem Modell der Formel
nicht enthalten sein miifite. Das Tableau wird grofier als notig. Deshalb ist
es wichtig, die erste Alternative sorgfiltig auszuwéhlen. Hierfiir werden die
in Kapitel 6.5 beschriebenen Heuristiken verwendet. In Kapitel 7 wird dar-
gestellt, welcher Effekt {iberwiegt.

Im Algorithmus muf} lediglich die Funktion choose-alternative so modi-
fiziert werden, daf} sie ein Paar (FORMULA, (not FORMULA)) zuriickgibt.

6.3 Backjumping

Naives Backtracking kehrt nach einem Clash grundsétzlich zur letzten Ver-
zweigung zuriick, unabhingig davon, ob die dort getroffenene Entscheidung
eine Ursache fiir den Clash war oder nicht. Wenn sie es nicht war, wird auch
die andere Alternative zum Clash fithren und erst danach zur fritheren Ver-
zweigung zuriickgekehrt werden. Aber auch auf der néichst hoheren Ebene
ist es wieder moglich, dafl die hier getroffene Entscheidung keinen Einfluf§
auf den Clash hatte.

Die Ineffizienz des naiven Backtracking wird beim Betrachten des fol-
genden Beispiels deutlich: Ein Knoten enthalte zwei Formeln ¢ und ), die
notwendig zu einem Clash fithren, und n zweistellige Disjunktionen. Wenn
zuerst ¢, dann die Disjunktionen und erst zuletzt i) bearbeitet werden, wer-
den 2" verschiedene Biume getestet, obwohl keiner von ihnen clash-frei sein
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kann.

Backjumping eliminiert diese Ineffizienz, indem bei einem Clash zu der
jiingsten Verzweigung zuriickgekehrt wird, von der eine der am Clash betei-
ligten Formeln abhéngt. Hierzu wird die Vereinigung der Dependency Sets
dieser Formeln ermittelt und das Element mit der hochsten Identifizierungs-
nummer bestimmt. Dann wird diesem Verzweigungspunkt zuriickgekehrt,
wobei die dazwischenliegenden iibersprungen werden, d.h. die von ihnen
abhingigen Anderungen werden riickgingig gemacht, ohne noch die even-
tuell moglichen anderen Alternativen zu testen. Intuitiv ist dieses Vorgehen
korrekt, da auch mit den anderen Alternativen der Clash unvermeidlich ist.

Im Algorithmus sind folgende Anderungen nétig:

e add-formula gibt bei einem Clash nicht nur ,clash“ zuriick, sondern
das Clash Set, d.h. die Vereinigung der DEPEND-Felder der sich wi-
dersprechenden Formeln.

e Diese Menge wird an die Funktion backjump weitergegeben, die back-
track ersetzt.

e Die Datenstruktur ,Branching Point“ erhélt ein zusétzliches Feld
FIRST-DEPEND, in das nach einem Clash der ersten Alternative das
entsprechende Dependency Set eingetragen wird.

Von der Funktion backjump werden nach einem Clash die Anderungen
aller Verzweigungspunkte, die zwischen dem aktuellen Verzweigungspunkt
und dem jiingsten im Clash Set enthaltenen liegen , riickgingig gemacht.
Wenn die erste Alternative Ursache des Clash war, wird das Clash Set im
Feld FIRST-DEPEND des entsprechenden Verzweigungspunktes gespeichert
. Anschlieflend wird, wie bei backtrack, die zweite Alternative zu dem
entsprechenden Knoten hinzugefiigt.

Wenn die zweite Alternative zum Clash gefiihrt hat, bedeutet dies, daf§
beide Alternativen im gegenwirtigen Vervollstindigungsbaum notwendig zu
einem Clash fithren. Der Backjump muf} deshalb bis zum nichsten Verzwei-
gungspunkt fortgesetzt werden , von dem das Vorhandensein der einander
widersprechenden Formeln abhingig ist. Das neue Clash Set ist (bei Seman-
tic Branching) die Vereinigung der Sets der ersten und zweiten Alternative,
abziiglich des aktuellen Verzweigungspunktes .
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Function 17 backjump
INPUT cLASH clash set
OUTPUT none
NEWEST-BP := newest-bp (CLASH)
CURRENT-BP := get-current-bp ()
for all BP with
NEWEST-BP.NUMBER < BP.NUMBER < CURRENT-BP.NUMBER do
for all NODE € BP.CREATED do
delete-node (NODE)
restore-tree (BP.MODIFIED)
if NEWEST-BP.OTHER-ALTERNATIVE # () then

NEWEST-BP.FIRST-DEPEND := CLASH
... // as in backtrack

else
NEW-CLASH := (CLASH U BP.FIRST-DEPEND) \ NEWEST-BP
backjump (NEW-CLASH)

6.4 Lokale Vereinfachung und Boolean Constraint
Propagation

Boolean Constraint Propagation (BCP) ist eine Optimierung, die versucht,
unndétige Verzweigungen zu vermeiden und so das Bearbeiten von Disjunk-
tionen zu beschleunigen: Bevor ein Disjunkt fiir die Verzweigung ausgewéhlt
wird, wird fiir jedes Disjunkt ¢ jeder im Knoten enthaltenen Disjunktionen
getestet, ob es geschlossen ist, d.h. ob es selbst oder seine Negation —¢
bereits im Knoten enthalten ist, oder ob es offen ist. Gibt es kein offenes
oder bereits im Knoten enthaltenes Disjunkt, bedeutet dies einen Clash.
Gibt es nur eins, so wird dieses dem Knoten deterministisch, d. h. ohne eine
Verzweigung, hinzugefiigt (Boolean Constraint Propagation).

Die Funktion bcp iiberpriift jedes Disjunkt jeder im Knoten enthaltenen
Disjunktion: Wenn es bereits im Knoten enthalten ist , ist fiir die Bear-
beitung dieser Disjunktion nichts weiter zu tun, und sie wird in die Menge
der bearbeiteten Formeln verschoben . Wenn seine Negation im Knoten
enthalten ist , wird es aus der Menge der Disjunkte entfernt (Lokale Ver-

einfachung) .

In das Dependency Set der vereinfachten Formel werden die Verzwei-
gungspunkte der Formeln aufgenommen, die zu der Vereinfachung gefiihrt
haben , denn die Riicknahme einer solchen Formel bei einem Backjump
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verdndert die Menge der offenen Disjunkte dieser Disjunktion.

Bleibt nach der Vereinfachung kein offenes Disjunkt in einer Disjunktion
iibrig, wird diese der Liste CLASH-LIST hinzugefiigt @ Gibt es nur eines,
ist es BCP-LIST ; gibt es mehrere, ist es DISJTUNCT-LIST . Nachdem alle
Disjunktionen bearbeitet sind, werden diese drei Listen zuriickgegeben.

Function 18 bcp
INPUT NODE
OUTPUT (CLASH-LIST, BCP-LIST, DISJUNCTION-LIST)
for all FORMULA € NODE.NEW do
if FORMULA is a disjunction then
for all DISJUNCT € FORMULA do
if contains (NODE, DISJUNCT) then
move FORMULA from NODE.NEW to NODE.OLD
else
CONTAINED-FORMULA := contains (NODE, (not DISJUNCT))
if CONTAINED-FORMULA # () then
remove DISJUNCT from FORMULA
add CONTAINED-FORMULA.DEPEND to FORMULA.DEPEND
if number of disjuncts in FORMULA is 0 then
add FORMULA to CLASH-LIST
else if number of disjuncts in FORMULA is 1 then
add FORMULA to BCP-LIST
else
add FORMULA to DISJUNCTION-LIST
return (CLASH-LIST, BCP-LIST, DISJUNCTION-LIST)

[ro][ =]

EIES

] =] [=]

Die Funktion satisfy-or wird so modifiziert, dafl sie nicht eine Formel,
sondern einen Knoten als Eingabe erhilt. Fiir diesen wird zunéchst die Funk-
tion bcp aufgerufen , die fiir jede im Knoten enthaltene Disjunktion te-
stet, ob sie mehrere offene Disjunkte, eines oder keines enthélt. Entsprechend
werden drei Listen mit den um geschlossene Disjunkte reduzierten Disjunk-
tionen zuriickgegeben. Wenn es eine Disjunktion ohne offene Disjunkte gab,
gibt satisfy-or den entsprechenden Clash zuriick .

Sonst werden die BCP-Kandidaten bearbeitet : Das jeweils einzige
offene Disjunkt wird dem Knoten deterministisch, d.h. ohne Verzweigung,
hinzugefiigt. Nur, wenn BCP nicht méglich ist, wird die Funktion choose-
alternative mit den reduzierten Disjunktionen aufgerufen und anschlieend
eine Verzweigung durchgefiihrt . Diese kann, anders als im bisherigen
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Algorithmus, nicht sofort zu einem Clash fithren, da nur offene Disjunkte
Kandidaten fiir ALTERNATIVE und OTHER-ALTERNATIVE sind. Die Modifi-
kationen der Funktion choose-alternative sind in Abschnitt 6.5 beschrieben.

Function 19 satisfy-or // modified
INPUT NODE
OUTPUT clash or §)

(CLASH-LIST, BCP-LIST, DISJUNCTION-LIST) := bcp (NODE)
if CLASH-LIST # () then
CLASH-FORMULA := first (CLASH-LIST)
return (CLASH-FORMULA.DEPEND)
else if BCP-LIST # () then
for all BCP-FORMULA € BCP-LIST do
CLASH := add-formula (NODE, disjunct (BCP-FORMULA))
if CLASH # () then
return (CLASH)

else
(ALTERNATIVE, OTHER-ALTERNATIVE) :=
choose-alternative (DISJUNCTION-LIST)
branch (NODE, ALTERNATIVE, OTHER-ALTERNATIVE)
return (()

6.5 Verzweigungs-Heuristiken

Bei einer Verzweigung ist die Entscheidung, welche Alternative zuerst gete-
stet wird, von grofler Bedeutung fiir die Effizienz des Algorithmus. Hierfiir
gibt es verschiedene Heuristiken, die sich schon in ihrer Zielsetzung wesent-
lich unterscheiden: so kann man versuchen, die Wirksamkeit von BCP zu
erh6hen, indem man die Negation von moéglichst vielen Disjunkten zum
Knoten hinzufiigt, oder man kann die Anzahl der beim Backjumping iiber-
sprungenen Verzweigungspunkte maximieren.

Die beschriebenen Heuristiken sind in der modifizierten Funktion choose-
alternative (DISJUNCTION-LIST) implementiert, die, anders als in Abschnitt
5.4.10, nicht ein Paar von Alternativen, sondern eine Liste von Disjunktionen
erhélt. Aus diesen werden entsprechend der gewahlten Heuristik die Formeln
ALTERNATIVE und OTHER-ALTERNATIVE ausgewéhlt und zuriickgegeben.
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6.5.1 Maximize-Jump

Hier wird von allen in einem Knoten enthaltenen Disjunktionen diejenige
ausgewiahlt, die im Fall ihres Scheiterns, also eines Clashs aller Disjunkte,
den weitesten Backjump verspricht, d.h. fiir die der jiingste im Dependen-
cy Set enthaltene Verzweigungspunkt am altesten ist. Diese Technik wird
in [HSTO00] beschrieben. Die zugrundeliegende Idee ist, den Suchraum zu
verkleinern, indem méglichst grofie Aste abgeschnitten werden.

Bei der Auswahl des Disjunkts, das zuerst dem Tableau hinzugefiigt
wird, wird in SAGA das syntaktisch kiirzeste genommen. Die Idee hinter
diesem Vorgehen ist, daf} die Erfiillbarkeit einer kurzen Formel im Tableau
wahrscheinlich schneller {iberpriifbar ist als die einer langen Formel mit zahl-
reichen Subformeln.

6.5.2 MOMS

MOMS [Fre95] steht fiir ,Maximum Occurrence in formulae of Minimum
Size“. Diese Heuristik betrachtet die Multimenge M der Disjunkte aller
Disjunktionen von minimaler Linge und z&hlt die positiven und negierten
Vorkommen der einzelnen Formeln. Aus allen Disjunkten wird dasjenige ¢
ausgewdhlt, fiir das die Summe der Vorkommen von ¢ und —¢ in M maximal
ist. Wenn die Anzahl der ¢ grofer ist als die der -, wird zuerst —¢ getestet
und im Fall eines Clash anschlielend (.

Dieses Vorgehen soll dazu dienen, den Effekt von BCP zu maximieren,
indem moglichst viele Disjunkte aus den Disjunktionen entfernt werden und
schon ab einem frithen Zeitpunkt kein Verzweigen mehr notwendig ist, son-
dern der Baum deterministisch expandiert wird. Die zugrundeliegende Idee
148t sich beschreiben mit ,,Die beste Disjunktion ist eine, die hiéchstens ei-
ne offene Alternative enthilt.“ Diese aus der Aussagenlogik iibernommene
Technik hat aber verschiedene Nachteile:

e Sie nimmt keine Riicksicht auf Backjumping und kann deswegen den
Algorithmus verlangsamen [HSTO00].

e Es wird zuerst die Alternative getestet, die weniger offene Disjunk-
te enthilt. Dies heifit aber auch, dafl zuerst die Alternative getestet
wird, in der ein Clash wahrscheinlicher ist. So kommt es, besonders
bei erfiillbaren Formeln, zu Zeitverlust durch hiufigere Clashs und an-
schlieBende Backjumps.
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6.5.3 Inverses MOMS

Im Gegensatz zu MOMS soll inverses MOMS fiir erfiillbare Formeln das
Finden eines Tableaus beschleunigen: Anstatt zuerst die stirker beschrink-
te Alternative zu testen, wird die Formel hinzugefiigt, die hdufiger in M
enthalten ist [Hla00]. Die Heuristik ersetzt also das Prinzip von MOMS
durch ,Die beste Disjunktion ist eine erfiillte Disjunktion®. Fiir GOST (sie-
he Abschnitt 3.6) war iMOMS deutlich schneller als MOMS und auch etwas
schneller als Maximize-Jump.

6.6 Todo-Liste

Durch die J-Regel ist es moglich, dafi Formeln zum Vorginger eines Kno-
tens propagiert werden. Im Gegensatz etwa zu ALC-Tableaus, in denen ein
einmal vollstindig expandierter Knoten nie mehr betrachtet werden mu#,
ist es fiir GF deswegen notig, einen Uberblick iiber die im Baum enthalte-
nen unbearbeiteten Formeln zu behalten. Um moglichst effizient, d. h. ohne
Durchsuchen des gesamten Baums, die nichste zu expandierende Formel
zu finden, wird die Datenstruktur ,, Todo-Liste* verwendet. Sie enthélt fiir
jede Art von Formeln (Atome, Konjunktionen, Disjunktionen usw.) eine Li-
ste aller nicht blockierten Knoten, die noch unbearbeitete Formeln dieser
Art enthalten. Diese Listen sind nach den Nummern der Knoten sortiert,
so daf} sichergestellt ist, dafl erst dann eine Formel in einem Knoten expan-
diert wird, wenn in keinem seiner Vorgénger eine gleichartige Formel noch
nicht expandiert ist. Das Expandieren eines tieferen Knotens ist z. B. dann
unnotig, wenn nach dem Expandieren eines Vorgéingers seine Blockierung
erkennbar wird oder der Knoten selbst als Folge eines Clashs entfernt wird.

Die in der Todo-Liste enthaltene Information ist redundant, da sie auch
im Tableau enthalten ist. Sie ermdglicht aber ein schnelles Finden der
néchsten zu bearbeitenden Formel.

Um die Todo-Liste konsistent zu halten, sind folgende Schritte notwen-
dig:

e Beim Hinzufiigen einer Formel zu einem Knoten wird der Knoten in
die der Formel entsprechende Todo-Liste eingefiigt.

e Beim Blockieren eines Knotens wird der durch ihn induzierte Teilbaum
aus der Todo-Liste entfernt.

e Entsprechend wird bei der Aufhebung einer Blockierung der Teilbaum
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nach unbearbeiteten Formeln durchsucht und werden die entsprechen-
den Knoten in die Todo-Liste eingefiigt.

e Nach einem Backjump werden die wiederhergestellten Knoten in die
entsprechenenden Listen eingefiigt, wenn sie nicht indirekt blockiert
sind.

e Ebenfalls nach einem Backjump werden die geléschten Knoten aus der
Liste entfernt.

Es ist moglich, dafl in der Todo-Liste Knoten enthalten sind, die kei-
ne unbearbeiteten Formeln enthalten, etwa weil diese Formeln durch einen
Backjump aus dem Knoten entfernt wurden. Dieser Fall wird von der Funk-
tion choose-next-formula abgefangen, die vor dem Zuriickgeben des Knotens
verifiziert, daf} er unbearbeitete Formeln enthélt. Dieses Vorgehen ist effizi-
enter als die Sicherstellung, daf} die Todo-Liste stets konsistent ist.

Es ist aber garantiert, dal keine Knoten in der Todo-Liste fehlen, die
nicht blockiert sind und unbearbeitete Formeln enthalten.

6.7 Reihenfolge der Formeln

Je einfacher die Anwendung der entsprechenden Regel auf eine Formel ist,
um so frither sollte sie bearbeitet werden, damit nach einem mdoglichen Clash
nur einfache Formeln riickgingig gemacht werden miissen und nur die Zeit
fiir die Bearbeitung einfacher Formeln verloren ist. Die fiir die Anwendung
der verschiedenen Regeln notwendigen Schritte sind in Tabelle 6.1 zusam-
mengefafit.

Atome Matching mit universellen Formeln, Propagierung

Gleichheitsassertionen | Identifizierung von Konstanten, Propagierung

Konjunktionen Hinzufiigen der Konjunkte

Disjunktionen Branching

Universelle Formeln Matching mit Atomen, Propagierung

Existentielle Formeln | Blockierungstest, Erzeugen eines Knotens,
Propagierung in diesen Knoten

Tabelle 6.1: Zur Bearbeitung einer Formel notwendige Schritte

Besonders einfach sind in dieser Hinsicht Atome und Konjunktionen,
besonders schwer Disjunktionen und existentielle Formeln. Vielversprechend
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sind also folgende zwei Reihenfolgen, die sich lediglich in den beiden letzten
Positionen unterscheiden:

1. Atome > Konjunktionen > Gleichheitsassertionen >
Universelle Formeln > Existentielle Formeln > Disjunktionen

2. Atome > Konjunktionen > Gleichheitsassertionen >
Universelle Formeln > Disjunktionen > Existentielle Formeln

Um Variante 2 testen zu kénnen, mufl der Blockierungstest gedndert
werden: In der in Abschnitt 5.4.8 angegebenen Form testet er nur Aquiva-
lenz von Atomen, universellen und existentiellen Formeln und setzt damit
implizit voraus, daf} alle Gleichheitsassertionen, Konjunktionen und Dis-
junktionen bereits bearbeitet sind. Der Grund hierfiir ist, dafl der auf die
weiteren Formeln ausgedehnte Test Blockierung zu spét oder gar nicht er-
kennen wiirde, denn es ist irrelevant, ob eine Formel ¢ deterministisch oder
durch eine Disjunktion ¢ V x in den Knoten gelangt ist. Wenn aber der
blockierte Knoten noch unbearbeitete Disjunktionen enthilt, ist es moglich,
daBl in ihnen ein Widerspruch enthalten ist, der nicht entdeckt wird.

Deswegen ist ein Kompromif zwischen der Effizienz des Blockierungs-
tests und der Vermeidung von unndtigem Verzweigen notwendig: der
Blockierungstest wird so erweitert, dafl er fiir jede neue Disjunktion im
blockierten Knoten eine Entsprechung bei den alten Disjunktionen des
blockierenden Knotens verlangt. Denn wenn es eine solche gibt, kénnen die
Disjunktionen im blockierten Knoten analog zu denen im blockierenden be-
arbeitet werden, ohne dafl ein Clash auftritt. Gleichheit der Mengen ist
nicht notwendig, denn bearbeitete Disjunktionen im blockierenden Knoten
sind aus den oben genannten Griinden irrelevant fiir die Blockierung.

Diese Heuristiken sind in der Funktion choose-next-node () implemen-
tiert, die choose-next-formula () ersetzt. Sie durchsucht die Todo-Listen in
der entsprechenden Reihenfolge, wihlt aus der ersten nichtleeren Liste den
Knoten mit der niedrigsten Nummer aus und gibt diesen zuriick. Die Funk-
tion satisfy (NODE) und ihre Subroutinen erhalten folglich einen Knoten
anstelle einer Formel als Parameter.






Kapitel 7

Effizienz der Heuristiken

Um die Effizienz der verschiedenen Heuristiken zu testen und zu vergleichen,
wurden Benchmark-Formeln mit unterschiedlichem Aufbau (zufillig oder
systematisch erzeugt) und fiir unterschiedlich ausdrucksstarke Logiken (K
bis GF) verwendet. Die Verwendung von einfacheren Logiken zeigt dabei, ob
SAGA gut skaliert, d. h. einfachere Formeln in einer Zeit 16st, die vergleichbar
ist mit der von Algorithmen, die auf diese Logiken spezialisiert sind (siehe
Kapitel 8).

7.1 Verwendete Benchmark-Formeln

Es wurden fiir den Test vier Sidtze von Benchmark-Formeln fiir verschieden
ausdrucksstarke Logiken verwendet, die im folgenden beschrieben werden.

7.1.1 Logics Workbench

Die Benchmark-Formeln der Logics Workbench (LWB) sind in [BHS00] be-
schrieben. Fiir den Test von SAGA wurden die LWB-Formeln fiir die Logik
K verwendet. Dieses System von Formeln besteht aus neun verschiedenen
Sétzen von Formeln in giiltigen und nicht giiltigen Varianten und jeweils 21
Schwierigkeitsgraden, also insgesamt 378 Formeln. Die Leistung eines Pro-
gramms wird gemessen in der Anzahl der Formeln, die es innerhalb des
Zeitlimits von 100 Sekunden losen kann. Da SAGA Erfiillbarkeit und nicht
Giiltigkeit einer Formel testet, wird jeweils iiberpriift, ob die Negation der
entsprechenden Formel erfiillbar ist: wenn ein Tableau gefunden wird, war
die urspriingliche Formel nicht giiltig.
Die systematische Struktur dieser Formeln hat mehrere Vorteile:
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e Es sind auch sehr leichte Formeln enthalten, so daf§ auch bei ungiinsti-
gen Kombinationen von Heuristiken noch genug Formeln l6sbar blei-
ben, um vergleichbare Ergebnisse zu erhalten.

e Die Formeln werden schrittweise schwieriger. Bei zufillig erzeugten
Formelmengen ist es nicht klar, wie viel effizienter ein Algorithmus ist,
der eine Formel mehr 16st.

e Jede Formel desselben Satzes ist schwerer als die vorhergehende. Des-
halb kann der Test der restlichen Formeln eines Satzes iibersprungen
werden, sobald eine nicht im Zeitlimit gelost werden konnte.

e Da die richtige Antwort im voraus bekannt ist, kann auch die Korrekt-
heit der Implementierung getestet werden.

Der offensichtliche Nachteil der LWB-Formeln ist, dafl K wesentlich we-
niger ausdrucksstark ist als GF, wodurch die Ergebnisse nicht unbedingt
aussagekriftig fiir das Verhalten von SAGA sind. Die einfache Struktur der
Logik K erlaubt es aber, den Test auf Blockierung zu deaktivieren (weil fiir
K-Formeln die Quantorentiefe in jedem Knoten geringer ist als im Vater-
knoten, siche Abschnitt 4.1.2) und so den Aufwand, der durch den Blockie-
rungstest entsteht, zu messen.

7.1.2 Tableaux Systems Comparison

Die Formeln der Tableauz-2000 Non-Classical (Modal) Systems Comparison
(TANCS) [MDO00, Mas99] sind unterteilt in mehrere Formelsitze fiir un-
terschiedlich ausdrucksstarke Logiken. Im Gegensatz zu den LWB-Formeln
sind alle Formeln fiir eine Logik nach einem feststehenden Schema zufillig
erzeugt. Die Leistungsfihigkeit eines Programms wird gemessen mit der An-
zahl von Formeln, die innerhalb von 10 Minuten gelést werden kénnen.

QBF mit Inversen Fiir die Formeln des Satzes ,,QBF-INV-KEk-Cc-Vo-
Dd* wird zunéchst eine Quantifizierte Boole’sche Formel (QBF) mit Quan-
torentiefe d+1, v Variablen pro Quantor und ¢ Klauseln erzeugt. Jede dieser
Klauseln enthéilt £ Variablen, wobei die 1., 3. usw. existentiell und die 2.,
4. usw. universell quantifiziert sind. Jede Variable ist mit einer Wahrschein-
lichkeit von 50% negiert. Eine Formel fiir d = 3,v = 2,¢ = 3,k = 4 ist
z. B.

Vv1voFvgvs Vs veIvrvg (—|U3 Voo VugVue ) VAN (’()4\/—1’()6 VorV—u1 ) A (’()4\/—1’()2 \/—|U7\/U5)
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Diese Formel kann auf verschiedene Weisen, von denen eine angelehnt ist
an ein Verfahren von Schmidt-Schauss und Smolka [SS91], in die Logik K~
(bzw. nach ALCZ [Spa93], ALC mit inversen Rollen) iibersetzt werden, so
dal die K~ -Formel genau dann erfiillbar ist, wenn die QBF-Formel giiltig
ist.

Fiir den Test wurden die Formeln , p-gbf-inv-cnfSSS-K4-Ce-V4-D4% mit
¢ € {10,20,30,40,50} verwendet. Fiir jeden Wert von ¢ gibt es 8 Formeln,
also insgesamt 40.

PSAT mit Inversen Die Formeln des Satzes ,PSAT-INV“ entstehen
durch die Ubersetzung einer Formel fiir ,periodische* Erfiillbarkeit (peri-
odic satisfiability [Orl81]) in die Logik K~ mit globalen Axiomen. Es gibt
verschiedene ,,Zeitpunkte“ und fiir jeden Zeitpunkt v Aussagenvariablen.
Eine Formel besteht aus ¢ Klauseln mit jeweils k£ Variablen, die mit einer
Wahrscheinlichkeit von 50% negiert sind. Jedes Literal kann dabei eine aus-
sagenlogisches Literal [ sein (und sich so auf den gegenwértigen Zeitpunkt
beziehen) oder bis zu d (moglicherweise invertierte) CJ-Operatoren enthalten
(und sich auf einen vergangenen oder zukiinftigen Zeitpunkt beziehen). Das
erste Literal bezieht sich immer auf die Gegenwart, das zweite auf einen
anderen Zeitpunkt. Die restlichen werden zufillig ausgewéhlt. Ein Beispiel
firc=2k=3,v=2,d=14ist

(v1 VO VO o) A (=0 VO™ 0wy v OO~ 00-0)

Fiir den Test wurden die Formeln ,,p-psat-inv-cnf-K4-Cc-V4-D1% mit ¢ €
{20, 30,40,50} verwendet. Es gibt ebenfalls 8 Formeln pro Parametersatz,
also insgesamt 32.

7.1.3 GF-Benchmark-Formeln

Keiner der bisher beschriebenen Benchmarks enthélt n-stellige Relationen
fiir n > 2 oder Gleichheitsassertionen fiir Variablen. Um SAGA auch mit
Formeln aus der Logik zu testen, fiir die es entworfen worden ist, wurde
deshalb ein Satz von GF-Benchmark-Formeln (GFB) entwickelt, die aller-
dings nach einem einfacheren Schema als die bisher erwdhnten Benchmarks
erzeugt wurden. Die Entwicklung eines anspruchsvollen Benchmarks hétte
den Rahmen dieser Arbeit gesprengt.

Eine GFB-Formel ist charakterisiert durch ihre Tiefe d, ihre Breite w
und die Anzahl (und Stelligkeit) der in ihr vorkommenden Relationen a.
Es gibt a verschiedene Relationen R;,¢ = 1,...,a; hierbei hat jedes R; die
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Stelligkeit 7. Eine Formel der Breite w ist eine Konjunktion von w Formeln
der Breite 1. Eine Formel von Breite 1 und Tiefe d mit aktuellen Variablen
y ist

eine Konjunktion ¢ (y) A p2(y) oder

e cine Disjunktion ¢;1(y) V 2(y) oder

eine existentielle Formel IxG(y,x) A ¢1(y,x) mit neuen Variablen x
(mit |x| > 1) oder

e cine universelle Formel VxG(y,x) — ¢1(y, x).

Dabei ist das Guard G(x,y) entweder eine Relation R;(x,y) oder eine
Gleichheitsassertion z = z (so dafi die Formel ein globales Axiom ist). Die
Formeln ¢; haben die Tiefe d — 1. Eine Formel der Tiefe 1 mit aktuellen
Variablen y ist eine Relation R;(x) und x C y oder eine Gleichheitsassertion
r1 =z mit {z1,22} Cy.

Zuséatzlich enthilt jede Formel fiir jede zwei- oder mehrstellige Relation
globale Axiome, in denen fiir jede Konstante und jede Stelle einer Relati-
on ein entsprechender Nachfolger gefordert wird. So ergeben sich fiir die
zweistellige Relation R die Axiome

Ve((z = z) = Jy((Rzy) A T))
Vr((z = z) = Jy((Ryz) A T))

Das Erzeugen von Rollennachfolgern wird erzwungen, damit die V-Regel
hiufiger angewendet und so verhindert wird, dafl universelle Formeln da-
durch erfiillt sind, daf es keine Atome gibt, die eine Instanz des Guard sind.

Als Testformeln dienten Formeln mit den Parametern w € {4,8}, d €
{8,16}, r € {2,4}. Fiir jede Kombination werden 8 Formeln erzeugt, also
gibt es insgesamt 64 Formeln. Das Zeitlimit ist 100 Sekunden.

7.2 Durchfiihrung der Tests

Um auch die Wechselwirkungen zwischen den einzelnen Heuristiken zu un-
tersuchen, wurden fiir jeden Benchmark alle moglichen Kombinationen von
Heuristiken getestet. Die Effizienz einer Heuristik A wurde dann bewertet,
indem fiir jede Kombination der verbleibenden Heuristiken der Speedup er-
mittelt wurde, d. h. das Verhiltnis von losbaren Formeln mit aktiviertem A
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zu deaktiviertem A.! Dann werden minimaler, maximaler und durchschnitt-
licher Speedup bestimmt.
Die getesteten Heuristiken sind:

1. Semantic Branching

2. Backjumping

3. Syntaktische Vereinfachung

4. die Verzweigungs-Heuristiken Maximize-Jump, MOMS und iMOMS

5. die Reihenfolge der Formeln: Bearbeitung von existentiellen Formeln
vor oder nach Disjunktionen

6. Blockierung

Hierbei setzen die Heuristiken MOMS und iMOMS Semantic Branching
voraus (weil sie fiir das hiufigste Disjunkt ¢ die Alternativen ¢ und —¢
testen, siehe Abschnitt 6.2). Blockierung kann nur fiir die Formeln gete-
stet werden, bei denen Terminierung aufgrund der Eigenschaften der Logik
automatisch gegeben ist, also fiir LWB und QBF (siehe Abschnitt 4.1.2).

Alle Tests wurden auf demselben Computer mit der folgenden Ausstat-
tung durchgefiihrt: Hardware: Pentium-IIT (733 MHz), 384 MB RAM, 512
MB Swap-Space. Software: Linux (Kernel 2.2), Allegro Common Lisp 6.0.

7.3 Resultate

In den folgenden Tabellen werden fiir den entsprechenden Benchmark und
jede Heuristik maximaler, minimaler und durchschnittlicher Speedup an-
gegeben. Falls Wechselwirkungen zwischen zwei Heuristiken zu beobachten
sind, werden diese im Text erwédhnt.

Der Speedup wird in Prozent angegeben; dieser Prozentsatz bezieht sich
auf die Anzahl der Formeln, die gel6st werden konnten. Da die Formeln nicht
notwendig linear schwerer werden, kann man diese Zahl nicht als Maf} fiir
die Zunahme der Leistungsfihigkeit auffassen, sondern nur als Indiz fiir eine
mehr oder weniger starke Verbesserung.

!"Wenn sich dabei ein Bruch ergibt, dessen Nenner 0 ist, wird der Nenner gleich 1
gesetzt. Damit ergibt sich fiir den Fall, daf} durch eine Heuristik die Anzahl der 16sbaren
Formeln von 0 auf 5 gesteigert werden kann, ein Speedup von 500%. Auch wenn dieses
Verfahren mathematisch nicht korrekt ist, gibt es doch einen besseren Eindruck von der
Leistungsfahigkeit der Heuristik als das Ignorieren des entsprechenden Wertes.
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Die verschiedenen Branching-Heuristiken Maximize-Jump, MOMS und
iMOMS werden folgendermaflien miteinander verglichen: Da MOMS und
iMOMS Semantic Branching voraussetzen, wird die Effizienz des Semantic
Branching mit Maximize-Jump-Heuristik getestet. Der Speedup von MOMS
und iIMOMS wird dann jeweils im Verhéltnis zu Maximize-Jump angegeben.

7.3.1 Logics Workbench

Tabelle 7.1 zeigt die Speedups der verschiedenen Heuristiken, die Abbil-
dungen 7.1 und 7.2 die Zahl der 16sbaren Formeln fiir den verschiedenen
Kombinationen.

‘ Heuristik H Max ‘ Min ‘ [0 ‘
Semantic Branching 104 47 1 73
Backjumping 7 12 | 43
Syntaktische Vereinfachung 23 -7 5
MOMS -14 | -40 | -25
iMOMS 1|1 -10| -4
Existentielle Formeln frith 23 -3 )
Blocking 33 8| 18

Tabelle 7.1: Heuristik-Vergleich fiir LWB

Semantic Branching und Backjumping erweisen sich als die besten Opti-
mierungen. Bei Semantic Branching fillt zusétzlich auf, daf} es die héchsten
Speedups dann erreicht, wenn auch die urspriingliche Leistung schon gut
war. Syntaktische Vereinfachung dagegen ist nur bei aktiviertem MOMS
spiirbar effizienter (durchschnittlich 14%), wihrend es sonst irrelevant ist
(durchschnittlich 2%). Dieses deutet darauf hin, daf bei einer leistungsfihi-
gen Kombination von Heuristiken eine nur syntaktisch komplizierte Formel
den Algorithmus nicht merklich verlangsamt.

Wie bei GosT [HIa00] zeigt sich, dal Maximize-Jump und iMOMS un-
gefihr gleich effizient sind, MOMS aber deutlich schlechter ist. Dies liegt
offensichtlich daran, dafl zuerst die Alternative getestet wird, fiir die ein
Scheitern wahrscheinlicher ist, denn auch bei deaktiviertem Backjumping
ist die Maximize-Jump-Heuristik noch deutlich besser als MOMS, obwohl
sie fiir diesen Fall der Auswahl einer zufilligen Formel entspricht (da es
keinen Backjump gibt, der zu maximieren wére).

Die Reihenfolge der Formeln (don’t-care-Nichtdeterminismus) wirkt sich
nur bei aktiviertem Backjumping aus, spielt aber auch dann eine unter-
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geordnete Rolle. Uberraschend ist dagegen, daB sich das Aktivieren des
Blockierungstests positiv auswirkt. Er ist also so effizient, dafi er weniger
Zeit verbraucht als die Expansion der ,blockierbaren“ Knoten.

In den folgenden Grafiken wird die wenig einfluflireiche Heuristik
»Syntaktische Vereinfachung“ nicht extra aufgefiihrt (sie ist fiir alle Werte
aktiviert), um die Ubersichtlichkeit zu erhéhen.

400 ¢ ‘Blocking und Backjurﬁping 400 ¢ ‘Blocking und Backjurﬁping
Backjumping - Backjumping -
% 350 ¢ ~ Blocking - % 350 ¢ ~ Blocking -
g 300 ohne Optimierungen g 300 ohne Optimierungen
L L
o 250 @ 250
s s —
£ 200 £ 200 D
N N [
< 150 o < 150 ot e o
100 b ' 100 |-
Synt. Br. Max.-Jump iMOMS  MOMS Synt. Br. Max.-Jump iMOMS  MOMS
Branch-Heuristik Branch-Heuristik

Abbildung 7.1: Heuristik-Vergleich ~ Abbildung 7.2: Heuristik-Vergleich
LWB, Existentielle Formeln friith LWB, Existentielle Formeln spét

7.3.2 QBF
| Heuristik | Max | Min | o |
Semantic Branching 160 0] 50
Backjumping 167 0| 38
Syntaktische Vereinfachung 0 0 0
MOMS -41 | -100 | -79
iMOMS 0| -75 | -42
Existentielle Formeln friih 44 1 -25 3
Blocking 2300 | 233 | 780

Tabelle 7.2: Heuristik-Vergleich fiir QBF

Hier ist iiberraschenderweise Blockierung die entscheidende Optimie-
rung: Ohne sie konnen hochstens 4 Formeln gelost werden, mit ihr bis zu
26. Die Effizienz von Semantic Branching und Backjumping wird ebenfalls
noch deutlicher als bei LWB, und wiederum erreicht Semantic Branching
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die besten Speedups bei hohen Ausgangswerten.

Ebenfalls effizient ist Maximize-Jump, denn MOMS und iMOMS bleiben
deutlich zuriick. Die Struktur der Formeln scheint Syntaktische Vereinfa-
chung zu verhindern: Sie hat iiberhaupt keinen Einfluf}. Die Reihenfolge der
Formeln hat wieder eine uneinheitliche Wirkung.
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Abbildung 7.3: Heuristik-Vergleich ~ Abbildung 7.4: Heuristik-Vergleich
fur QBF; Existentielle Formeln frith fiir QBF; Existentielle Formeln spét

7.3.3 PSAT
| Heuristik | Max | Min | o |
Semantic Branching 2400 50 | 700
Backjumping 700 0| 125
Syntaktische Vereinfachung 80 | -100 | -22
MOMS -33 | -100 | -75
iMOMS 167 0| 69
Existentielle Formeln frith 0| -100 | -46

Tabelle 7.3: Heuristik-Vergleich fiir PSAT

Der Einfluf} der Heuristiken fiir Branching und die Reihenfolge der For-
meln ist entgegengesetzt zu den bisherigen Resultaten: das Vorziehen der
existentiellen Formeln wirkt sich deutlich nachteilig aus, und iMOMS ist
besser als Maximize-Jump (allerdings bei guten Ausgangswerten nur ge-
ringfiigig).

Semantic Branching erweist sich wieder als besonders wirksame Opti-
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mierung, und auch Backjumping ist effizient.
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Abbildung 7.5: Heuristik-Vergleich ~ Abbildung 7.6: Heuristik-Vergleich
fiir PSAT; Existentielle Formeln friih fiir PSAT; Existentielle Formeln spét

7.3.4 GFB
| Heuristik | Max [ Min | o |
Semantic Branching 167 12| 65
Backjumping 90 0| 18
Syntaktische Vereinfachung || 283 21| 76
MOMS -5 | -62 | -20
iMOMS 81 -38| -9
Existentielle Formeln friih 317 21 | 106

Tabelle 7.4: Heuristik-Vergleich fiir GFB

Im Gegensatz zu PSAT ist das Vorziehen der existentiellen Formeln die
wichtigste Heuristik. Wenn sie aktiviert ist, haben auch die sonst domi-
nierenden Optimierungen Semantic Branching und Backjumping nur noch
geringen Einfluf} (durchschnittlich 16% bzw. 2%). Die hohe Effizienz der Syn-
taktischen Vereinfachung liegt moglicherweise in der einfachen und zufélligen
Struktur der Formeln begriindet.

Semantic Branching, Backjumping und die Maximize-Jump-Heuristik
wirken sich wiederum positiv aus, allerdings nicht so deutlich wie fiir die
bisher betrachteten Formeln. Der Grund hierfiir kénnte sein, daf3 diese
Techniken das Branching oder Backtracking optimieren, die GFB-Formeln
aber weniger Disjunktionen enthalten als z B. die TANCS-Formeln und
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deshalb der Effizienzgewinn weniger deutlich ausfillt.
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Abbildung 7.7: Heuristik-Vergleich ~ Abbildung 7.8: Heuristik-Vergleich
fiir GFB, Existentielle Formeln frith fiir GFB, Existentielle Formeln spét

7.3.5 Zusammenfassung

Die Techniken Backjumping und Semantic Branching wirken sich durchge-
hend positiv aus und bringen teilweise einen erheblichen Geschwindigkeits-
zuwachs. Blockierung ist — selbst wenn der Blockierungstest derart aufwen-
dig ist wie fiir GF — auch fiir solche Formeln niitzlich, fiir die sie nicht zur
Sicherstellung der Terminierung notwendig ist. In keinem Fall hat sie sich
negativ ausgewirkt. Syntaktische Vereinfachung hat dagegen bei einer guten
Kombination der anderen Heuristiken einen vernachlissigbaren Einflufl.

Bei den Verzweigungs-Heuristiken sind Maximize-Jump und iMOMS et-
wa gleich gut, wobei sich fiir die verschiedenen Benchmarks nur leichte Un-
terschiede zeigen. MOMS ist aber in allen Fillen deutlich schlechter. Das
Vorziehen der existentiellen Formeln wirkt sich sehr uneinheitlich aus; es
kann eine deutliche Verbesserung oder Verschlechterung bringen.



Kapitel 8

Vergleich mit anderen
Systemen und Profiling

In diesem Kapitel wird die Effizienz von SAGA fiir die in Abschnitt 7.1
beschriebenen Benchmark-Formeln mit der anderer Systeme verglichen, um
zu untersuchen, wie gut SAGA fiir diese Logiken skaliert. In Abschnitt 8.3
wird das Laufzeitverhalten der einzelnen Funktionen detailliert untersucht,
um mogliche Schwichen in der Implementierung aufzudecken.

8.1 Vergleichssysteme

Zum Vergleich wurden die Systeme FaCT, SPASS, MSPASS und GOST her-
angezogen und die Benchmarks LWB, QBF, PSAT und GFB eingesetzt. Da-
bei verwenden FaCT und GosT Tableau-Algorithmen und auch weitgehend
dieselben Optimierungen wie SAGA, wiahrend SPASS/MSPASS resolutions-
basiert arbeitet. Es konnte nicht jedes System mit jedem Benchmark gete-
stet werden: Die GOST zugrundeliegende Logik GF1~ ist nicht ausdrucks-
stark genug, um die PSAT- oder GFB-Formeln ausdriicken zu kénnen. Fiir
MSpAsS liegen nur Ergebnisse mit PSAT vor. SPASS ist neben SAGA das
einzige System, das die GFB-Formeln verarbeiten kann, und es wurde auch
nur mit diesen Formeln getestet.

8.1.1 FaCT

FaCT [Hor97] ist ein in Lisp implementiertes System, das mit Tableau-
Algorithmen die ausdrucksstarken Beschreibungslogiken SHF (ALC er-
weitert um transitive Rollen, Rollenhierarchien und funktionale Rollen; in
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[Hor97] unter dem Namen ALCHfr+ beschrieben) und SHZQ (ALC mit
transitiven Rollen, Rollenhierarchien, inversen Rollen und qualifizierenden
Zahlenrestriktionen [HST99]) entscheidet. Dabei wurden die Resultate fiir
LWB mit dem SHF-Algorithmus erzeugt [HPS98], wihrend die TANCS-
Formeln wegen der in ihnen vorkommenden inversen Rollen den SHZ Q-
Algorithmus erfordern [Hor00].

Die eingesetzten Optimierungen sind aufler Syntaktischer Vereinfachung,
Backjumping, Semantic Branching und BCP, die auch fiir SAGA verwendet
werden, zusitzlich ,,GCI Absorption“, wodurch die Anzahl der Disjunktio-
nen verringert wird, die durch ,,Global Concept Inclusion Axioms (GCIs)“
in jedem Knoten vorhanden sind, und ,,Caching®, das die Erfiillbarkeit oder
Unerfiillbarkeit von Teilformeln zwischenspeichert und so vermeidet, fiir eine
mehrfach vorkommende Teilformel auch mehrmals ein Tableau erzeugen zu
miissen. Da beim Vorhandensein inverser Rollen eine Subformel aber an ei-
ner Stelle erfiillbar und an einer anderen unerfiillbar sein kann, wird Caching
nur im SHF- und nicht im SHZQ-Algorithmus verwendet.

8.1.2 Gost

GosT [Hla00] ist SAGA &hnlich: Es ist ebenfalls in Lisp implementiert und
enthilt dieselben Optimierungen. Es wird aber die Tatsache ausgenutzt,
daf} fiir GF1~ eine Baum-Modell-Eigenschaft mit einem einfacheren Baum
als einem k-Baum gilt [LST99]: jede Konstante kann in hochstens zwei be-
nachbarten Knoten auftreten. Deshalb ist kein Propagieren von Formeln
notwendig. Zudem gibt es in GOST keinen Blockierungstest, da GF1~ die
Endliche-Baum-Modell-Eigenschaft hat und deswegen die Terminierung des
Algorithmus auch ohne Blockierung gesichert ist.

Ein weiterer Unterschied zu SAGA liegt in der Art, wie bei einer Verzwei-
gung die Sicherungskopie des Baums erstellt wird: In GOST werden nicht nur
die gednderten Knoten gesichert, sondern es wird vor der Verzweigung der
gesamte Baum kopiert. Dies fiihrt zu einem deutlich erhGhten Speicherver-
brauch und ist besonders fiir solche Formeln unnétig, die keine inversen Rol-
len enthalten, da es in diesem Fall reichen wiirde, beim Backtracking den bei
der Bearbeitung der entsprechenden Formel erzeugten Teilbaum zu 16schen.
Andererseits werden durch dieses Vorgehen die notwendigen Verwaltungsin-
formationen in den Datenstrukturen reduziert (z.B. sind die Datenstruktur
, Verzweigungspunkt“ und die Felder CREATED-BY und NEWEST-BID der
Datenstruktur ,Knoten“ nicht notwendig), und beim Backjumping ist das
Ersetzen des Baums durch seine Kopie sehr schnell. Welcher Effekt iiber-
wiegt, 148t sich aus dem Vergleich mit SAGA ableiten.
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8.1.3 Spass und MSpass

Spass [Wei99a, WABT99, Wei99b] ist ein resolutionsbasierter Theorembe-
weiser fiir Priadikatenlogik erster Stufe mit Gleichheit. Eine Formel wird
zunichst in eine Klauselmenge iibersetzt, auf die dann Resolution angewen-
det wird. Da Erfiillbarkeit fiir FO-Formeln unentscheidbar ist, terminiert
SPASS nicht notwendig. MSPASS [Sch99] erweitert SPASS um die Syntax von
Modal- und Beschreibungslogiken. Eine entsprechende Formel wird hier zu-
erst in eine pridikatenlogische Formel iibersetzt und anschliefflend mit SPASS
auf Erfiillbarkeit getestet.

SpPASS und MSPASS sind in ANSI C implementiert. Sie enthalten, ebenso
wie die anderen beschriebenen Systeme, zahlreiche Optimierungen, darun-
ter ,,Splitting“ und ,,Branch Condensing®, wobei das letztere Backjumping
dhnelt [HS00]. Damit war MSPASS das effizienteste System bei TANCS-2000
[HS00, MDO00].

8.2 Resultate

In Abbildung 8.1 wird, anders als in Kapitel 7, nicht nur die Summe der
l6sbaren Formeln angegeben, sondern werden die Ergebnisse nach den ein-
zelnen Formelsitzen aufgeschliisselt.

Da nicht alle Tests fiir diese Arbeit neu durchgefiihrt werden konnten,
muflten einige Ergebnisse aus anderen Arbeiten {ibernommen werden. Des-
halb gibt es zum Teil unterschiedliche Plattformen:

e SAGA: siehe Abschnitt 7.2.

e FaCT: LWB: Hardware: Sun Ultra 1 (147 MHz), 32 MB. Software:
Solaris, Allegro CL 4.3. TANCS: Hardware: 450 MHz Pentium-III,
128 MB, und 433 MHz Celeron, 256 MB. Software: Linux, Allegro CL
5.0.

e GosT: LWB: Hardware: Pentium-I111-450, 256 MB. Software: Linux,
Allegro CL 5.0. TANCS: siche SAGA.

e MSprAss: Hardware: Cluster von Pentium-II-300 mit 256 MB. Softwa-
re: Solaris 2.6.

e SPASS: siche SAGA.
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8.2.1 LWB

Die Effizienz von SAGA ist weitgehend identisch mit der von FaCT. Der
Vergleich mit GOST zeigt wiederum, daf3 der Blockierungstest und die auf-
wendigere Backup-Strategie den Algorithmus nicht verlangsamen, sondern

beschleunigen.
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Abbildung 8.1: System-Vergleich LWB
8.2.2 QBF

Um eine groflere Menge unterschiedlicher Formeln zu testen, wurden zusétz-
lich zu den Formeln ,p-qbf-inv-cnfSSS-K4-Cz-V4-D4“ (siehe Abschnitt
7.1.2) die Séitze mit den Parametern ,,V4-D6“ und ,,V8-D4“ verwendet.
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Abbildung 8.2: System-Vergleich QBF

Der Verlauf der Kurve fiir SAGA ist hier umgekehrt zu der fiir FaCT: Die
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(groBtenteils erfiillbaren) Formeln mit wenigen Klauseln sind fiir SAGA leicht
zu 16sen, die (grofitenteils unerfiillbaren) mit vielen Klauseln kénnen hiufig
nicht innerhalb des Zeitlimits entschieden werden. Auch GosT ist fiir diese
Formeln effizienter als SAGA. Eine Erklarung hierfiir ist, da8 fiir unerfiillbare
Formeln eine maximale Anzahl von Backtracking-Schritten notwendig wird
und das Riickgingigmachen der Anderungen fiir SAGA zeitaufwendiger ist.
Allerdings zeigt sich fiir die komplexeren Formeln die Ineffizienz der naiven
Backup-Strategie von GOST: Die meisten Formeln fithren schon nach kurzer
Zeit zu einem vollen Speicher.

Diese Ergebnisse werden in Tabelle 8.1 noch deutlicher sichtbar. Es wird
fiir jeden Formelsatz angegeben, wie viele Formeln als erfiillbar (E) oder
unerfiillbar (U) erkannt wurden, und wie viele zu einem Timeout (T) oder
Speicheriiberlauf (M) fithrten. Hier erkennt man, daf§ die schnelle, aber viel
Platz verbrauchende Backup-Strategie von GOST fiir unentscheidbare ein-
fache Formeln leistungsfihiger ist als die von SAGA, aber bei komplexeren
Formeln viel hiufiger zuviel Speicher verbraucht.

SAGA GosT FaCT
U|T M U|T M U|T M

Formel

C10-V4-D4
C20-V4-D4
C30-V4-D4
C40-V4-D4
C50-V4-D4
C10-V4-D6 || 8 5
C20-V4-D6 || 3 1
C30-V4-D6 || 1

C40-V4-D6
C50-V4-D6
C10-V8-D4 || 8 1
C20-V8-D4 || 5
C30-V8-D4
C40-V8-D4
C50-V8-D4
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Tabelle 8.1: System-Vergleich QBF
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8.2.3 PSAT

Zum Vergleich werden die Formelsitze ,p-psat-inv-cnf-K4-Cz-Vy-D1*
verwendet. Da im Test von MSPASS ein anderer Timeout verwendet wird
als in dem von FaCT (120 statt 10 Minuten), werden die SAGA-Ergebnisse
getrennt mit denen von FaCT und MSPASS verglichen.
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Abbildung 8.3: System-Vergleich Abbildung 8.4: System-Vergleich
PSAT, Timeout 10 min PSAT, Timeout 120 min

Mit dem entsprechenden Timeout ist die Effizienz von SAGA annihernd
identisch mit der des jeweiligen anderen Systems. Allerdings ist im Vergleich
mit MSPASS zwar die Anzahl der I6sbaren Formeln sehr &hnlich, die durch-
schnittlich bendtigte Zeit bei SAGA aber hoher. Hinzu kommt, daf fast alle
l6sbaren Formeln erfiillbar waren und daf} schon die vorherigen Tests gezeigt
haben, dafl SAGA im Vergleich mit den anderen Systemen bei erfiillbaren
Formeln besser abschneidet als bei unerfiillbaren.

SAGA MSPASS FaCT
Formel || # t # t # | t
C20-V4 || 8 28 || 8 1] 8 2
C30-v4 || 8| 238 | 8 41 3 13
C40-V4 || 8| 230 || 8 3| 5| 64
C50-V4 || 8| 413 || 8 2| 6 2
C20-V8 || 8 2| 8 1) 7)1 <1
C30-V8 || 8| 136 || 8 57 || 5 14
C40-V8 || 3| 2483 || 6| 1995 || O -
Ch0-V8 || 1| 715 | O -1 0 -

Tabelle 8.2: System-Vergleich PSAT
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In Tabelle 8.2 wird fiir jeden Formelsatz die Anzahl der 16sbaren Formeln
(#) und der Median der benétigten Zeit (t, in Sekunden) angegeben. Die
Werte fiir SAGA sind hier die mit dem Timeout 7200 Sekunden gemessenen.
Insgesamt ist SAGA zwischen FaCT und MSPASS einzuordnen.

8.2.4 GFB

Ziel dieses Tests ist, herauszufinden, ob die Einschrinkung der Aus-
drucksstirke auf GF (gegeniiber FO) auch einen Effizienzgewinn bringt. Es
wurden die in Abschnitt 7.1.3 beschriebenen Formeln eingesetzt, der Time-
out war ebenfalls 100 Sekunden.
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Abbildung 8.5: System-Vergleich GFB

In der Tat zeigen sich deutliche Unterschiede im Laufzeitverhalten:
Wihrend SAGA auch zahlreiche Formeln mit groer Tiefe entscheiden kann,
aber bei einer hoheren Anzahl von Relationen langsamer wird, kann SPASS
alle Formeln mit Tiefe 8 schnell 16sen (in der Regel werden weniger als 2
Sekunden benétigt), aber fast keine Formeln der Tiefe 16. Die naheliegende
Vermutung, daf} die Stirken eines Tableau-Algorithmus eher bei erfiillbaren
und der eines Resolutions-Algorithmus eher bei unerfiillbaren Formeln liegt,
bestétigte sich nicht: Es gibt sowohl erfiillbare Formeln, die von SPASS in-
nerhalb einer Sekunde und von SAGA nicht innerhalb des Timeout gelost
werden konnten (w8-d8-r4), wie auch den umgekehrten Fall (w4-d16-r2).

Tabelle 8.3 zeigt fiir jeden Formelsatz, wie viele erfiillbare (E) und un-

erfiillbare (U) Formeln in welcher Zeit (t; angegeben wird der Median) ent-
schieden werden konnten.
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SAGA SPASS
E U E U
Formel # t | # 6| # 6| # t
w4-d8-r2 1 T 7T <1 1 <17 <1
w4-d8-r4 4 16| 2 8 6 <1| 2 <1
w4-d16-r2 0 - 5 1 0 - 2 16
w4-d16-r4 0O -1 0 -1 0 -1 0 -
w8-d8-r2 0 -] 8 <1 0 -1 8 «1
w8-d8-r4 0 -4 <1 3 115 <1
w8-dl6-r2 || 0 —| 7 31 0 -1 0 -
w8dl6-r4 || O -] 2 58] 0 -1 0 -

Tabelle 8.3: System-Vergleich GFB

8.3 Profiling

Um einen Eindruck davon zu bekommen, wie aufwendig die verschiedenen
Operationen sind, wurde fiir jede einzelne Funktion gemessen, welcher An-
teil der insgesamt verbrauchten Zeit ihr zukommt. Hierzu wurde ein kom-
pletter Durchlauf des QBF-Benchmarks (mit den fiir diese Formeln opti-
malen Parametern) analysiert. Dieser Benchmark wurde ausgewihlt, weil
hier fiir unerfiillbare Formeln die Leistungsfihigkeit zum Teil deutlich hin-
ter der anderer Systeme zuriickblieb (siehe Abschnitt 8.2.2) und deshalb die
Schwichen von SAGA am deutlichsten werden. Die Resultate sind in Tabelle
8.4 angegeben.

In der Implementierung von SAGA ist die Funktionalitit von choose-
alternative in satisfy-or enthalten und taucht deswegen nicht als eigenstindi-
ge Funktion auf. Da die QBF-Formeln keine Gleichheitsassertionen enthal-
ten, hat satisfy-eq keinen Anteil an der Gesamtlaufzeit.

Diese Messung zeigt sehr deutlich, warum SAGA gerade fiir unerfiillbare
Formeln langsamer ist als andere Systeme: Die Hilfsfunktion propagate-to,
die nur die seltenen Fille abfangen soll, in denen eine durch Propagieren
in einen Knoten gelangte Formel beim Wiederherstellen einer Kopie ver-
lorengeht, verbraucht fast zwei Drittel der gesamten Zeit. Demgegeniiber
verbrauchen Funktionen, bei denen man einen hohen Anteil an der Gesamt-
laufzeit erwarten konnte, nur wenig Zeit: der Blockierungstest nur 2,3%,
und das Backjumping, nach Abzug der auf erneutes Propagieren entfallen-
den Zeit, nur 0,2%. Der fiir das Verzweigen und Erstellen der Knoten-Kopien
benotigte Anteil ist kaum mef3bar.
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Funktion Anteil
construct-tableau 100,0
propagate N
add-formula 70,8
backjump 65,5
restore-tree 65,4
propagate-to 65,3
normalize-variables 55,5
substitute 53,2
satisfy 30,6
satisfy-all 20,8
constants 20,4
encode 10,3
satisfy-ex 7,4
contains 3,0
blocked 2,3
equivalent 2,1
identify 1,2
satisfy-or 1,1
match-const 1,0
satisfy-and 0,8
bep 0,5
choose-next-formula 0,4
make-binding 0,3
simplify 0,3
decode 0,2
get-node 0,2
satisfy-atom 0,1
match-var 0,1
branch <0,1
copy <0,1
block <0,1
get-bp <0,1
unblock <0,1
satisfy-eq 0,0

Tabelle 8.4: Profiling
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Die Ineffizienz von propagate-to kénnte vermieden werden, indem eine
Formel beim Propagieren nicht nur dem Knoten selbst, sondern auch seinen
Kopien hinzugefiigt wird. Dafiir miiite in jedem Knoten iiber die bestehen-
den Kopien Buch gefiihrt werden. Dieses ist aber mit Sicherheit effizienter
als das gegenwértige Vorgehen mit der Funktion propagate-to.

Die Funktion normalize-vars verbraucht ebenfalls einen grofien Anteil
der Gesamtzeit, allerdings gehen etwa 70% dieser Zeit auf das Konto von
Aufrufen, die durch propagate-to verursacht wurden, so daf} in einer ver-
besserten Version ein geringerer Anteil zu erwarten ist. Ahnliches gilt fiir
substitute.

Das Codieren einer Formel mit Hilfe der Hash-Tabelle ist erwartungs-
gemif deutlich langsamer als das Decodieren mit einem Array (10,3% ge-
geniiber 0,2%). Fiir die gewonnene Zeit- und Platz-Ersparnis erscheint dieser
Anteil aber vertretbar.

Von den Funktionen fiir die Bearbeitung der verschiedenen Arten von
Formeln sind satisfy-all und satisfy-ex am stirksten vertreten, was nicht
verwunderlich ist, da hier ein Matching durchgefiihrt werden mu#f.
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Fazit

In dieser Arbeit wurden Implementierung und Optimierung eines Tableau-
Algorithmus fiir das Bewachte Fragment beschrieben. Grundlage hierfiir wa-
ren die Definition und Untersuchung von GF in [AvBN98, Gria99b] einerseits
und der in [HT01] entwickelte Tableau-Algorithmus andererseits.

Es hat sich gezeigt, daf} die fiir Beschreibungs- und Modallogiken ein-
gesetzten Optimierungen, insbesondere Semantic Branching und Backjum-
ping, auch fiir GF hocheffizient sind und trotz der theoretisch hohen Kom-
plexitit zu praktischer Entscheidbarkeit fithren. Syntaktische Vereinfachung
hat aber, besonders bei einer leistungsfihigen Kombination der anderen Op-
timierungen, nur geringen Einflul. Auch die Auswirkungen von verschiede-
nen Heuristiken fiir nichtdeterministische Entscheidungen waren uneinheit-
lich; es 148t sich nicht allgemein eine optimale Kombination geben. Erkenn-
bar ist allerdings die Tendenz, dafl es sinnvoller ist, zuerst einen Baum mit
weniger Constraints zu untersuchen.

Eine unerwartete Beobachtung ist, daf} sich das Aktivieren des Blockie-
rungstests auch fiir solche Formeln positiv auswirkt, fiir die er wegen der
zugrundeliegenden Logik nicht notwendig wire. Die eingesetzten Tests fiir
Nicht-Blockierung scheinen ihre Aufgabe zu erfiillen und die Nicht-Aquiva-
lenz zweier Knoten ausreichend schnell zu erkennen.

Mit der oben beschriebenen Kombination von Optimierungen ist die Ef-
fizienz von SAGA zwischen der von FaCT und SPASs/MSPASS einzuordnen.
Dies ist iiberraschend, da die FaCT zugrundeliegend Logik SHZQ in EXp-
TIME enthalten ist [HST99] und damit deutlich weniger komplex ist als
GF. Fiir unerfiillbare Formeln fillt der Vergleich aber ungiinstiger aus als
fiir erfiillbare. Die Begriindung hierfiir liegt im eingesetzten Verfahren zur
Wiederherstellung des Baums beim Backjumping, das in der gegenwértigen
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Form mehr Zeit verbraucht als notig.

Um die Effizienz, insbesondere fiir unerfiillbare Formeln, zu erhdhen,
sollte das Vorgehen zur Wiederherstellung des Baums nach dem Entdecken
eines Widerspruchs verbessert werden. Ein méglicher Weg hierzu ist in Ab-
schnitt 8.3 skizziert.

Weiterhin ist eine Erweiterung auf das Clique-Bewachte Fragment na-
heliegend, wie sie auch schon in [HTO01] beschrieben ist. Hierfiir wiren die
Tests fiir die Anwendbarkeit von existentiellen und universellen Formeln zu
modifizieren. Beide Modifikationen sind ohne grundlegende Anderungen an
der Struktur von SAGA moglich, hétten aber den Rahmen dieser Arbeit
gesprengt.
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