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Zusammenfassung

Aktionen und Aktionsschemata spielen eine zentrale Rolle in wichtigen Berei-

chen der Künstlichen Intelligenz wie zum Beispiel der Handlungsplanung. Die

Möglichkeit, eine Menge von Aktionen auf Subsumptionsbeziehungen hin unter-

suchen und anhand dieser Beziehungen ordnen zu können, so dass eine Taxonomie

beziehungsweise eine hierarchische Ordnung entsteht, würde eine Reihe von Vor-

teilen bieten. So könnte man zum Beispiel unabhängig voneinander entworfene

Aktionsdomänen sehr viel besser miteinander vergleichen oder auch den Entwurf

von Aktionsdomänen erleichtern, indem man neue Aktionsschemata als Genera-

lisierungen oder Spezialisierungen bereits vorhandener Aktionschemata erstellt.

Mit dieser Arbeit wird ein erster Schritt in diese Richtung gemacht. Aktionen,

Aktionsschemata und deren Subsumption werden geeignet de�niert und es wird

gezeigt, dass es möglich ist, durch syntaktische Operationen zu entscheiden, ob

ein Aktionsschema von einem anderen subsumiert wird. Es wird erläutert, warum

eine natürliche Modellierung des Subsumptionsproblemes in OWL nicht möglich

ist. Das Subsumptionsproblem wird durch Einschränkungen der Ausdruckskraft

der beteiligten Aktionsschemata in Klassen eingeteilt und die Komplexität von

drei wichtigen Klassen wird untersucht. Es wird gezeigt, dass das Subsumptions-

problem NP-vollständig ist, wenn man die Ausdruckskraft auf die Planungsspra-

che STRIPS beschränkt, Σp
2-vollständig, wenn man boolesche Operatoren zulässt

und unentscheidbar, wenn man die Ausdruckskraft der Planungssprache ADL

erlaubt. Für die ersten beiden Fälle werden Algorithmen vorgestellt und deren

Implementation beschrieben.
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Kapitel 1

Einleitung

Ein zentraler Begri� in wichtigen Teilbereichen der Künstlichen Intelligenz, so

zum Beispiel in der Handlungsplanung, ist der der Aktion. Eine Aktion überführt

einen Zustand der Welt in einen anderen. In der Handlungsplanung wird eine

Aktion typischerweise beschrieben, indem man angibt, was gelten muss, damit

die Aktion durchgeführt werden kann (die Vorbedingung der Aktion) und welche

Änderungen sich durch das Ausführen der Aktion in der Welt ergeben (die E�ekte

der Aktion).

Ein Aktionsschema (auch Operator genannt) ist eine Aktionsbeschreibung, in der

Platzhalter, sogenannte Aktionsparameter, vorhanden sind. Durch die Instanzie-

rung dieser Parameter mit Objekten entstehen dann Aktionen, die deshalb auch

Aktions-Instanzen genannt werden.

Zur Beschreibung von Planungsdomänen im Bereich der Handlungsplanung, die

im Wesentlichen aus Beschreibungen von Aktionsschemata und Objekten beste-

hen, hat sich in den letzten Jahren die Planning Domain De�nition Language

(PDDL) durchgesetzt. Mittlerweile existiert eine groÿe Anzahl von separat ent-

worfenen Aktionsdomänen in PDDL für sich teilweise überschneidende Anwen-

dungsgebiete. Um herauszu�nden, welche Zusammenhänge und Gemeinsamkeiten

zwischen diesen Domänen und den einzelnen darin enthaltenen Aktionen existie-

ren, beziehungsweise worin diese sich unterscheiden, kann man die einzelnen Ak-

tionen verschiedener Domänen miteinander vergleichen. Hier ist man bis jetzt
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jedoch auf einen reinen Gleichheitstest beschränkt, da noch kein Automatismus

entwickelt wurde, der es ermöglicht, Aktionen darauf hin zu testen, ob sie in einer

Subsumptionsbeziehung zueinander stehen, ob also ein Aktionsschema eine Ge-

neralisierung beziehungsweise eine Spezialisierung eines anderen Aktionsschemas

ist.

Hier setzt diese Arbeit an: Der Subsumptionsbegri� zweier Aktionsschemata wird

geeignet de�niert und das Problem, zu entscheiden, ob eine Subsumptionsbezie-

hung zwischen zwei Aktionsschemata besteht, wird komplexitätstheoretisch un-

tersucht. Dazu wird dieses Problem durch Beschränkungen der Ausdruckskraft

der beteiligten Aktionsschemata in verschiedene Klassen aufgeteilt. Anschlieÿend

werden für zwei entscheidbare Klassen Algorithmen, die dieses Problem lösen,

angegeben und deren Implementation beschrieben.

Die Möglichkeit, Aktionen hierarchisch gliedern zu können, wäre auch für das

Design einer neuen Domäne sehr hilfreich. Ein solches Vorgehen wäre weniger

fehleranfällig und sehr viel e�zienter. Desweiteren würde eine hierarchisch ge-

gliederte Aktionsdomäne einen höheren Grad an Modularität bieten: Einzelne

Teile der Domäne könnten als Module in anderen Domänen eingesetzt werden,

genauso könnten bereits vorhandene Module während des Designs weiterverwen-

det werden. PDDL ist für diese Zwecke im Allgemeinen nicht ausreichend, da bis

jetzt keine Möglichkeit besteht, neue Aktionen auf der Basis von Generalisierun-

gen oder Spezialisierungen bereits vorhandener Aktionen zu generieren.

Bei geeigneter Wahl der Subsumptionsbeziehung, so dass abstrakte Aktionen nä-

her an der Wurzel stehen als alle ihre Spezialisierungen, könnte man zudem die

verschiedenen Ebenen der Abstraktionshierarchie nutzen, um Heuristiken für Pla-

nungssysteme zu entwerfen.

Auch für das automatische Lernen von Aktionen ist es sinnvoll, zunächst von

abstrakten Aktionen auszugehen und es dem Agenten dann zu ermöglichen, diese

während des Lernprozesses genauer zu spezialisieren.

Die weitere Arbeit ist wie folgt gegliedert: In Kapitel 3 werden zunächst kurz die

relevanten Grundlagen vorgestellt. In Kapitel 4 wird die Subsumption von Ak-

tionsschemata de�niert, ein syntaktisches Kriterium präsentiert, anhand dessen

entschieden werden kann, ob ein Aktionsschema von einem anderen subsumiert
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wird und schlieÿlich wird noch auf die Modellierung des Subsumptionsproble-

mes in OWL eingegangen. In Kapitel 5 wird die Komplexität dreier Teilklassen

von Aktionsschemata untersucht. Anschlieÿend werden in Kapitel 6 Algorithmen

für zwei dieser Klassen angegeben und deren Implementation kurz in Kapitel 7

beschrieben. Eine Zusammenfassung der erzielten Ergebnisse und ein Ausblick

�nden sich schlieÿlich in Kapitel 8.



Kapitel 2

Verwandte Arbeiten

In diesem Kapitel geben wir einen Überblick über verwandte Arbeiten.

RAT [Heinsohn u. a., 1992], CLASP [Devanbu und Litman, 1991] und T-REX

[Weida und Litman, 1992] sind Systeme zur Repräsentation von Aktionen in Be-

schreibungslogiken. RAT unterscheidet zwischen primitiven und komplexen Ak-

tionen. Dabei sind komplexe Aktionen aus primitiven zusammengestellt und ver-

fügen über globale Vor- und Nachbedingungen. Es ist aber nicht möglich, einzelne

Aktionen zu spezialisieren. In CLASP und T-REX werden Subsumptionskriterien

zwischen Plänen, nicht jedoch zwischen atomaren Aktionen de�niert.

Liebig und Rösner [Liebig und Rösner, 1997] haben eine Syntax und Semantik

für Aktionen basierend auf KL-ONE [Brachman und Schmolze, 1985] entworfen,

wobei es möglich ist, Aktionen zu spezialisieren. Allerdings ist die Ausdrucks-

kraft hierbei auf Disjunktionen und Konjunktionen von Feature Chain Agreements

(Gleichheit der Rollenfüller funktionaler Rollen) beschränkt und es werden weder

komplexitätstheoretische Untersuchungen angestellt, noch Algorithmen, die die

Subsumption von Aktionen feststellen, präsentiert.

Im Bereich des hierarchischen Planens werden im Wesentlichen zwei verschiedene

Abstraktions-Techniken verwendet: Auf der einen Seite werden mehrere Aktionen

zu einer gemeinsamen zusammengefasst [Korf, 1987], während auf der anderen

Seite Details der Welt-Zustands-Repräsentation weggelassen werden. Im zweiten

Ansatz unterscheidet man zwischen reduzierten Modellen und relaxierten Mo-
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dellen. Den reduzierten Modellen [Knoblock, 1994] liegt zu Grunde, dass einige

Terme weggelassen werden, um verschiedene Abstraktionsräume zu erzeugen. In

einem Abstraktionsraum, der durch das Weglassen von Termen entsteht, entspre-

chen dann mehrere Zustände des speziellen Raumes einem einzelnen Zustand.

In den relaxierten Modellen [Sacerdoti, 1974] werden den Prädikaten criticality

values zugeordnet, anhand derer die Vorbedingungen der Aktionen vereinfacht

werden können, indem man alle Prädikate einer Vorbedingung, die unter einem

bestimmten Grenzwert liegen, weglässt.

Gemeinsam haben diese beiden Ansätze, dass Abstraktionsbeziehungen zwischen

Aktionen in verschiedenen Abstraktionsräumen bestehen, nicht jedoch zwischen

Aktionen in derselben Domäne. Auÿerdem ist die Ausdruckskraft der untersuch-

ten Aktionen auf die Ausdruckskraft der Planungssprache STRIPS [Fikes und

Nilsson, 1971] beschränkt.

Kemke hat eine formale Theorie entworfen, um Aktionen in terminologischen

Wissensbasen zu beschreiben und ist dabei auf das Subsumptions-Problem von

Aktionen eingegangen [Kemke, 2003a,b]. Zusammen mit Walker hat sie einen Pla-

nungsalgorithmus entwickelt, der Aktions-Abstraktion und Plandekompositions-

Hierarchien integriert [Kemke und Walker, 2006]. Auch hier werden jedoch keine

komplexitätstheoretischen Untersuchungen gemacht und keine Algorithmen vor-

gestellt.



Kapitel 3

Grundlagen

In diesem Kapitel gehen wir kurz auf die für diese Arbeit relevanten formalen

Grundlagen ein.

3.1 Propositionale Logik

3.1.1 Syntax

Wir gehen aus von einem abzählbaren Alphabet Σ eindeutiger atomarer Aussagen:

a, b, c . . . und de�nieren darauf basierend die aussagenlogischen Formeln:

ϕ −→ a atomare Aussage

| ⊥ falsche Aussage

| > wahre Aussage

| ¬ϕ′ Negation

| ϕ′ ∧ ϕ′′ Konjunktion

| ϕ′ ∨ ϕ′′ Disjunktion

| ϕ′ ⇒ ϕ′′ Implikation

| ϕ′ ⇔ ϕ′′ Äquivalenz

Dabei gelten folgende Operator-Vorrangsregeln: ¬ > ∧ > ∨ >⇒=⇔ (diese kön-

nen durch Klammersetzung überlagert werden).
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3.1.2 Semantik

Eine Interpretation für Σ ist eine Funktion

I : Σ 7→ {0, 1}.

Eine aussagenlogische Formel ϕ wird von einer Interpretation I erfüllt I |= ϕ,

wenn:
I |= a gdw. I(a) = 1

I |= >
I 6|= ⊥

I |= ¬ϕ gdw. I 6|= ϕ

I |= ϕ ∧ ϕ′ gdw. I |= ϕ und I |= ϕ′

I |= ϕ ∨ ϕ′ gdw. I |= ϕ oder I |= ϕ′

I |= ϕ⇒ ϕ′ gdw. wenn I |= ϕ, dann I |= ϕ′

I |= ϕ⇔ ϕ′ gdw. I |= ϕ gdw. I |= ϕ′

3.1.3 Terminologie

Eine aussagenlogische Formel ϕ ist

• erfüllbar genau dann, wenn es eine Interpretation I gibt, so dass I |= ϕ

• unerfüllbar genau dann, wenn es keine Interpretation I gibt, so dass I |= ϕ

• gültig genau dann, wenn für alle Interpretationen I gilt, dass I |= ϕ

• falsi�zierbar genau dann, wenn es eine Interpretation I gibt, so dass I 6|= ϕ

Atomare Aussagen, negierte atomare Aussagen, > und ⊥ sind Literale. Eine aus-

sagenlogische Formel ist in konjunktiver Normalform (KNF ) genau dann, wenn

sie eine Konjunktion von Disjunktionen von Literalen ist.

3.1.4 Quanti�zierte Boolesche Formeln (QBF)

Wenn ϕ eine aussagenlogische Formel, P die Menge aller booleschen Variablen in

ϕ, und ψ eine Sequenz von ∃p und ∀p, wobei für jede Variable aus P genau ein

Quantor vorkommt, ist, dann ist ψϕ eine Quanti�zierte Boolesche Formel.
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Eine Formel ∃xφ ist genau dann wahr, wenn φ[>, x] ∨ φ[⊥, x] wahr ist, während
eine Formel ∀xφ ist genau dann wahr ist, wenn φ[>, x] ∧ φ[⊥, x] wahr ist.

3.2 Logik der ersten Stufe

3.2.1 Syntax

Wir gehen aus von

• eindeutigen Variablen-Symbolen: x, y, z, . . .

• eindeutigen n-stelligen Funktions-Symbolen: f, g, . . .

• eindeutigen Konstanten-Symbolen: a, b, c, . . .

• eindeutigen n-stelligen Prädikaten-Symbolen: P,Q, . . . und

• logischen Symbolen: ∀,∃,=,¬,∧, . . .

und de�nieren darauf aufbauend Terme:

t −→ x Variable

| f(t1, . . . , tn) funktionaler Term

| a Konstante

und FOL-Formeln:

ϕ −→ P (t1, . . . , tn) atomare Formel

| ⊥ falsche Formel

| > wahre Formel

| t = t′ Identitäts-Formel

| ¬ϕ′ Negation

| ϕ′ ∧ ϕ′′ Konjunktion

| ϕ′ ∨ ϕ′′ Disjunktion

| ϕ′ ⇒ ϕ′′ Implikation

| ∀x(ϕ′) Allquanti�kation

| ∃x(ϕ′) Existenzquanti�kation



3 Grundlagen 9

Kommen in einem Term (einer Variablen, einem Prädikat,...) keine Variablen vor,

so spricht man von Grund-Termen (Grund-Variablen, Grund-Prädikaten,...).

3.2.2 Semantik

Eine Interpretation I = 〈D, ·I〉 besteht aus einer beliebigen nicht-leeren Menge

D und einer Funktion I, die

• n-stellige Funktions-Symbole f auf n-stellige Funktionen f I ∈ [Dn 7→ D],

• Konstanten-Symbole a auf Objekte aI ∈ D und

• n-stellige Prädikate P auf n-stellige Relationen P I ⊆ Dn

abbildet.

V ist die Menge der Variablen. Eine Belegung ist eine Funktion α : V 7→ D.
α[d, x] ist für V \ x identisch zu α und α[d, x](x) = d.

Interpretation von Termen unter I, α:

xI,α = α(x)

aI,α = aI

(f(t1, . . . , tn))I,α = f I(tI,α
1 , . . . , tI,α

n )

Da für Grundterme die Belegung keine Rolle spielt, gilt für diese:

(f(t1, . . . , tn))I,α = f I(tI1, . . . , t
I
n)

Für Grundatome gilt:

I, α |= P (t1, . . . , tn) gdw. 〈tI1, . . . , tIn〉 ∈ P I
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Eine Formel ϕ wird von I, α erfüllt (I, α |= ϕ) (I, α ist ein Modell von ϕ) genau

dann, wenn:

I, α |= P (t1, . . . , tn) gdw. 〈tI,α
1 , . . . , tI,α

n 〉 ∈ P I

I, α |= t1 = t2 gdw. tI,α
1 = tI,α

2

I, α |= ¬ϕ gdw. I, α 6|= ϕ

I, α |= ϕ ∧ ψ gdw. I, α |= ϕ und I, α |= ψ

I, α |= ϕ ∨ ψ gdw. I, α |= ϕ oder I, α |= ψ

I, α |= ϕ⇒ ψ gdw. wenn I, α |= ϕ, dann I, α |= ψ

I, α |= ϕ⇔ ψ gdw. I, α |= ϕ gdw. I, α |= ψ

I, α |= ∀xϕ gdw. I, α[d, x] |= ϕ für alle d ∈ D
I, α |= ∃xϕ gdw. I, α[d, x] |= ϕ für mindestens ein d ∈ D

3.2.3 Terminologie

Erfüllbarkeit, Nichterfüllbarkeit, Falsi�zierbarkeit und Gültigkeit sind analog zum

propositionalen Fall de�niert.

Atomare Formeln, die falsche Formel und die wahre Formel sind Atome. Atome

und negierte Atome sind Literale.

Zwei Formeln ϕ und ψ sind logisch äquivalent ϕ ≡ ψ genau dann, wenn für alle

I, α:

I, α |= ϕ gdw. I, α |= ψ

Alle Variablen, die nicht von einem Quantor gebunden werden, sind frei.

3.3 Komplexitätstheorie

Wir gehen davon aus, das Deterministische Turingmaschinen (DTM) und Nicht-

deterministische Turingmaschinen (NTM) bekannt sind [Garey und Johnson,

1979; Papadimitriou, 1994].

Ein Problem P ist eine Menge von Paaren 〈I, A〉 von Strings aus {0, 1}∗, wobei
I die Instanz und A die Antwort ist. Wenn A ∈ {0, 1}, so nennt man P auch
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Entscheidungsproblem. Ein Entscheidungsproblem de�niert eine Sprache als die

Menge aller Instanzen mit Antwort 1.

Ein Algorithmus entscheidet ein Problem, wenn er die richtige Antwort für alle

Instanzen berechnet.

Die Komplexität eines Algorithmus ist eine Funktion

T : N 7→ N,

die die Anzahl der atomaren Berechnungsschritte (oder des Speicherplatzverbrau-

ches) angibt, die der Algorithmus in Abhängigkeit von der Gröÿe der Instanz

benötigt, um die Antwort zu �nden.

Die Komplexität eines Problems ist die Komplexität des e�zientesten Algorith-

mus, der das Problem löst.

Für diese Arbeit sind vor allem drei Klassen von Problemen interessant: Die

Klasse von Problemen, die auf DTM's in polynomieller Zeit lösbar sind (P), die
Klasse von Problemen, die auf NDTM's in polynomieller Zeit lösbar sind (NP)
und die Klasse von Problemen, die auf DTM's mit polynomiellem Platz lösbar

sind (PSPACE).

Eine polynomielle Reduktion von einer Sprache L1 auf eine andere Sprache L2

ist eine in Polynomialzeit berechenbare Funktion f , so dass x ∈ L1 genau dann,

wenn f(x) ∈ L2 für alle Instanzen x.

3.3.1 NP-Vollständigkeit

Ein Problem P ist NP-vollständig genau dann, wenn es NP-hart ist und in

NP liegt. NP-hart bedeutet, dass alle Probleme P ′ ∈ NP polynomiell auf P

reduzierbar sind. Das bekannteste NP-vollständige Problem ist SAT: das Erfüll-

barkeitsproblem der Aussagenlogik.

3.3.2 Polynomielle Hierachie

Zwischen den Komplexitätsklassen NP und PSPACE lassen sich unendlich viele

weitere Komplexitätsklassen de�nieren, die die sogenannte Polynomielle Hiera-
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chie (PH) [Meyer und Stockmeyer, 1972] bilden. Diese wird im Folgenden kurz

vorgestellt.

Sei X eine Klasse von Entscheidungsproblemen. Wir benötigen zunächst den Be-

gri� einer X -Orakel-Turingmaschine. Informal ist eine X -Orakel-Turingmaschine

eine DTM oder eine NTM, die die Möglichkeit besitzt, ein Orakel für eine Instanz

I von X aufzurufen. Das Orakel gibt in konstanter Zeit die zu I gehörige Antwort

A aus.

PX (NPX ) bezeichnet nun diejenige Klasse von Entscheidungsproblemen, die in

polynomieller Zeit auf einer DTM (NTM) unter Verwendung eines Orakels, dass

X entscheidet, entschieden werden kann. Das Befragen des Orakels hat hierbei

nur einen konstanten Zeitverbrauch. Die Mengen ∆p
i , Σp

i und Πp
i sind nun folgen-

dermaÿen de�niert:

Σp
0 = P Πp

0 = P ∆p
0 = P

Σp
i+1 = NPΣp

i Πp
i+1 = co-Σi+1 ∆p

i+1 = PΣp
i

Folglich ist Σp
1 = NP und ∆p

1 = co-NP .

Wir de�nieren:

PH =
⋃
i≥0

(Σp
i ∪ Πp

i ∪∆p
i )

Es gilt:

NP ⊆ PH ⊆ PSPACE

Analog zur unbeantworteten P ?
= NP Frage ist es nicht bekannt, ob es sich

hierbei um echte Teilmengen-Beziehungen handelt oder nicht. Genau wie dort

wird allerdings auch hier sehr stark vermutet, dass dem tatsächlich so ist.

Das bekannteste Πp
k-vollständige Problem ist es, zu entscheiden, ob

k︷ ︸︸ ︷
∀ ~x1∃ ~x2∀ . . . φ( ~x1, ~x2, . . .)

gültig ist. Zu entscheiden, ob das dazu komplementäre Problem

k︷ ︸︸ ︷
∃ ~x1∀ ~x2∃ . . . φ( ~x1, ~x2, . . .)

gültig ist, ist Σp
k-vollständig.



Kapitel 4

Subsumption von Aktionen

4.1 Aktionen / Aktionsschemata

In diesem Kapitel de�nieren wir die für die weitere Arbeit wesentlichen Begrif-

fe wie zum Beispiel Aktionen, Aktionsschemata sowie deren Subsumption. An-

schlieÿend stellen wir ein Kriterium vor, mit dessen Hilfe alleine durch syntakti-

sche Operationen entschieden werden kann, ob zwei gegebene Aktionsschemata

gemäÿ unserer De�nition in einer Subsumptions-Beziehung stehen. Schlieÿlich ge-

hen wir darauf ein, warum es nicht möglich ist, das Subsumptionsproblem von

Aktionsschemata auf eine natürliche Weise in der Web-Ontologie-Sprache OWL

zu modellieren.

Zunächst de�nieren wir, was wir unter einer Aktion verstehen.

De�nition 1 (Aktion). Eine (deterministische) Aktion a ist ein Tupel a =

〈pre(a), eff(a)〉. pre(a) (die Vorbedingung von a) ist eine Formel der Prädikaten-
logik der ersten Stufe ohne freie Variablen und ohne funktionale Terme1. eff(a)

(der E�ekt von a) ist eine Konjunktion der Form
∧

1≤i≤n(ci � ei) mit endlichem

n, wobei ci eine Formel der Prädikatenlogik der ersten Stufe ohne freie Variablen

und ohne funktionale Terme ist und ei ein Grund-Literal.

1Als funktionale Terme bezeichnen wir an dieser Stelle Terme der Stelligkeit ≥ 1; Terme der

Stelligkeit = 0, also Konstanten, sind natürlich erlaubt (siehe Kapitel 3.2.1).
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In De�nition 1 haben wir keine freien Variablen erlaubt. Alle Argumente der

beteiligten Prädikate sind also Konstanten. Deshalb sprechen wir hierbei auch

von einer Aktions-Instanz. Lassen wir dagegen freie Variablen zu, so erhalten wir

die sogenannten Aktionsschemata. Für deren De�nition müssen wir zunächst noch

den Begri� der Objekt-Domäne und des Typs de�nieren:

De�nition 2 (Typ,Objekt-Domäne). Ein Typ T ist eine Mengenvariable. Ei-

ne Objekt-Domäne ∆ = 〈Λ, θ〉 besteht aus einer endlichen Menge von Objekten

(Individuen, Konstanten) Λ und einer Abbildung θ, die allen Typen eine Teilmen-

ge von Λ zuordnet (dabei werden nur die Typen T angegeben, für die θ(T ) 6= ∅).
Es gibt in jeder Objekt-Domäne einen speziellen Typ Thing, für den immer

θ(Thing) = Λ gilt.

Für eine Objekt-Domäne ∆ = 〈Λ, θ〉 und eine Konstante c schreiben wir statt

c ∈ Λ (c 6∈ Λ) der Einfachheit halber auch c ∈ ∆ (c 6∈ ∆).

De�nition 3 (Typhierarchie). Eine Typhierachie T ist eine endliche Menge

von Regeln der Form T ⇒ T ′, wobei T und T ′ Typen sind. Eine Objekt-Domäne

∆ = 〈Λ, θ〉 respektiert eine Typhierarchie T genau dann, wenn für jede Regel

T ⇒ T ′ aus T gilt: θ(T ) ⊆ θ(T ′).

De�nition 4 (Aktionsschema). Ein (deterministisches) Aktionsschema A ist

ein Tripel A = 〈pre(A), eff(A), typesA〉. pre(A) (die Vorbedingung von A) ist

eine Formel der Prädikatenlogik der ersten Stufe ohne funktionale Terme. eff(A)

(der E�ekt von A) ist eine Konjunktion der Form
∧

i(Vi, Ti : (Ci � Ei)), wobei

Ci eine Formel der Prädikatenlogik der ersten Stufe ohne funktionale Terme und

Ei ein Literal ist. Vi ist eine Menge von Variablen und Ti bildet jede Variable in

Vi auf einen Typen ab. typesA ist eine Abbildung, die jeder freien Variablen in

pre(A) und eff(A), die nicht in einem Vj vorkommt, einen Typ zuordnet. Die

freien Variablen in pre(A) sowie die Elemente aller Vi sind paarweise verschieden.

Den Grundbereich der Abbildung typesA in einem Aktionsschema A bezeichnen

wir als Schemavariablen oder Parameter S(A) von A.
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Ein Aktionsschema A ist de�niert in einer Objekt-Domäne ∆ = 〈Λ, θ〉, wenn
θ(typesA(x)) 6= ∅ für alle x ∈ S(A), wenn also die Typen aller Parameter von A

jeweils mindestens ein Objekt enthalten.

Ein in einer Objekt-Domäne ∆ = 〈Λ, θ〉 de�niertes Aktionsschema repräsentiert

in Abhängigkeit von ∆ eine Menge von Aktionen:

De�nition 5 (Repräsentierte Aktion). Wir erhalten eine in ∆ von A reprä-

sentierte Aktion a = 〈pre(a), eff(a)〉, indem wir zunächst eine zulässige Belegung

α für S(A) wählen. Zulässig bedeutet hier, dass ∀x ∈ S(A) : α(x) ∈ θ(typesA(x)).

Ist Vi 6= ∅, so enthält eff(a) für jede zulässige Belegung βj von Vi einen E�ekt

(cij, eij), der entsteht, indem in (Ci � Ei) alle y ∈ Vi durch βj(y) ersetzt werden

(hier bedeutet zulässig, dass ∀y ∈ Vi : βj(x) ∈ θ(Ti(x))). Dies nennen wir das

Ab�achen von allquanti�zierten E�ekten.

Die durch ein Aktionsschema A in einer Objekt-Domäne ∆ repräsentierten Ak-

tionen nennen wir Actions∆(A).

Für die spätere Klassi�zierung unterschiedlich schwieriger Subsumptionsproble-

me ist es hilfreich, Aktionsschemata in unterschiedliche Klassen einzuteilen. Dies

geschieht durch Einschränkungen der Ausdruckskraft von pre(A) und eff(A):

De�nition 6 (Klassen des Subsumptionsproblems). Beschränken wir

pre(A) auf Konjunktionen von positiven Prädikaten und in eff(A) alle ci auf

> und alle Vi auf ∅, so erhalten wir die Klasse ASTRIPS. Erlauben wir zusätzlich

die allgemeine Negation und Disjunktionen in pre(A) und allen ci und Konjunk-

tionen in den ci, so erhalten wir die Klasse ABOOL. Erlauben wir zusätzlich noch

Existenzquanti�zierungen und Allquanti�zierungen in pre(A) sowie in den ci von

eff(A) und allquanti�zierte E�ekte (also beliebige Variablenmengen für die Vi),

so erhalten wir die Klasse AADL.

Diese De�nitionen wurden so gewählt, dass die Ausdruckskraft von ASTRIPS der-

jenigen der Planungssprache STRIPS [Fikes und Nilsson, 1971] und die Aus-

druckskraft von AADL derjenigen der Planungssprache ADL [Pednault, 1989]

entspricht.
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Ist ein E�ekt nicht allquanti�ziert (Vi = ∅), so schreiben wir kurz (Ci �Ei) statt

(∅, ∅ : Ci � Ei).

Beispiel 1. Wir betrachten das Aktionsschema Move:

Move = 〈 At(x, y) ∧ Connected(y, z),
(>� ¬At(x, y))∧
(>� At(x, z))∧
({b}, {b 7→ Ball} : Carry(x, b) � ¬At(b, y))∧
({b}, {b 7→ Ball} : Carry(x, b) � At(b, z)),

{x 7→ Agent, y 7→ Location, z 7→ Location}〉

Es ist S(Move) = {x, y, z} und Move ist auf Grund der verwendeten allquanti-

�zierten E�ekte in der Klasse AADL.

Jetzt betrachten wir eine Objekt-Domäne ∆ = 〈Λ, θ〉 mit

Λ = {agentA, agentB, locationA, locationB, locationC, ballA, ballB}

und
θ(Agent) = {agentA, agentB}
θ(Location) = {locationA, locationB, locationC}
θ(Ball) = {ballA, ballB}.

Es gibt insgesamt |θ(Agent)| ∗ |θ(Location)| ∗ |θ(Location)| = 18 zulässige Be-

legungen für S(Move) in ∆. Eine davon ist z.B. α1 = {x 7→ agentA, y 7→
locationA, z 7→ locationB}

Wir belegen zunächst S(A) mit α1:

Move′1 = 〈 At(agentA, locationA) ∧ Connected(locationA, locationB),

(>� ¬At(agentA, locationA))∧
(>� At(agentA, locationB))∧
({b}, {b 7→ Ball} : Carry(agentA, b) � ¬At(b, locationA))∧
({b}, {b 7→ Ball} : Carry(agentA, b) � At(b, locationB)〉

Für jede zulässige Belegung von {b} (dies sind β1 = {b 7→ ballA} und β2 = {b 7→
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ballB} ersetzen wir dann die beiden unteren E�ektschemata und erhalten so:

Move1 = 〈 At(agentA, locationA) ∧ Connected(locationA, locationB),

(>� ¬At(agentA, locationA))∧
(>� At(agentA, locationB))∧
(Carry(agentA, ballA) � ¬At(ballA, locationA))∧
(Carry(agentA, ballB) � ¬At(ballB, locationA))∧
(Carry(agentA, ballA) � At(ballA, locationB))∧
(Carry(agentA, ballB) � At(ballB, locationB)〉

Auf analoge Weise erhalten wir für jede der 17 anderen möglichen Belegungen

von S(Move) eine Aktion. Es ist Actions∆(Move) = {Move1, . . . ,Move18}.

4.2 Abstrakte Subsumption

Welche Kriterien müssen nun erfüllt sein, damit eine Aktion von einer anderen

subsumiert wird? Hierfür gibt es verschiedene Möglichkeiten [Liebig und Rösner,

1997; Weida und Litman, 1992; Heinsohn u. a., 1992].

Die beiden für uns in Frage kommenden Alternativen hierbei sind die

Anwendbarkeits-Subsumption sowie die Abstraktions-Subsumption.

Die De�nition der Anwendbarkeits-Subsumption basiert auf der Idee, dass eine

Aktion B genau dann eine andere Aktion A subsumiert, wenn B immer dann an-

wendbar ist, wenn A anwendbar ist. Um dies zu gewährleisten, darf A o�ensicht-

lich keine schwächere Vorbedingung als B sowie höchstens die gleichen E�ekte

(mit nicht schwächeren Vorbedingungen) wie B haben. Wann immer eine Akti-

on B also eine Aktion A gemäÿ der Anwendbarkeits-Subsumption subsumiert,

können wir statt A auch B anwenden.

Dies ist ein sehr interessanter Ansatz; er entspricht jedoch nicht unserem intui-

tiven Verständnis von Generalisierung und Spezialisierung von Aktionen. Wir

wollen stattdessen, dass eine Spezialisierung A einer Aktion B alle Eigenschaften

von B besitzt - also implizit deren Vorbedingung sowie alle E�ekte (wobei die

Vorbedingung eines E�ektes in A nicht stärker sein darf als die des entsprechen-

den E�ektes in B). Dieser Intuition entspricht die Abstraktions-Subsumption, die
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wir im Folgenden genauer de�nieren.

Wir schreiben kurz ci ∈ eff(a) bzw. ei ∈ eff(a), falls (ci, ei) ein Konjunkt in

eff(a) ist.

De�nition 7 (Abstrakte Subsumption von Aktionen). Eine Aktion a wird

von einer Aktion b abstrakt subsumiert a ⊆as b genau dann, wenn

1. pre(a) ⇒ pre(b)

2. ∀i(ei ∈ eff(b) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(a) ∧ ei = ej ∧ ci ⇒ cj))

Hiermit können wir nun die abstrakte Subsumption zweier Aktionsschemata de-

�nieren. Da ein Aktionsschema in Abhängigkeit von einer Objekt-Domäne ∆ für

eine Menge von Aktionen steht, liegt es nahe, die Subsumption von Aktionssche-

mata auf der Subsumption von Aktionen zu basieren (siehe Abbildung 4.1):

De�nition 8 (Abstrakte Subsumption von Aktionsschemata). Ein Akti-

onsschema A wird von einem Aktionsschema B abstrakt subsumiert A ⊆as B

genau dann, wenn für jede Objekt-Domäne ∆, in der A und B de�niert sind,

vollständige Abbildungen

f1 : Actions∆(A) 7→ Actions∆(B)

und

f2 : Actions∆(B) 7→ Actions∆(A)

existieren, für die gilt, dass

1. ∀a ∈ Actions∆(A) : a ⊆as f1(a)

2. ∀b ∈ Actions∆(B) : f2(b) ⊆as b.

Intuitiv besagt De�nition 8, dass es zu jeder Aktion a ∈ Actions∆(A) eine

Aktion b ∈ Actions∆(B) und zu jeder Aktion b ∈ Actions∆(B) eine Aktion

a ∈ Actions∆(A) gibt, so dass a abstrakt von b subsumiert wird.

Eine Abbildung von Actions∆(A) nach Actions∆(B) alleine genügt nicht, wie

Beispiel 2 illustriert:
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Abbildung 4.1: ∆ = 〈{a1, a2, a3}, {Agent 7→ {a1, a2, a3}}〉, A = 〈P (x) ∧
Q(x), (E(x) ∨ F (x) � R(x)), {x 7→ Agent}〉, B = 〈P (x), (E(x) � R(x)), {x 7→
Agent}〉, A ⊆as B

Beispiel 2. Sei A = 〈P (x), (), {x 7→ T}〉 und B = 〈P (x) ∧ P (y), (), {x 7→ T}〉.
In der Objekt-Domäne ∆ = 〈{c1, c2}, {T 7→ {c1, c2}}〉 gibt es zwei Aktionen

in Actions∆(A): a1 = 〈P (a), ()〉 und a2 = 〈P (b), ()〉. In Actions∆(B) gibt es

unter anderem die Aktionen b1 = 〈P (a) ∧ P (a), ()〉 und b2 = 〈P (b) ∧ P (b), ()〉.
Mit f1 : {a1 7→ b1, a2 7→ b2} hat man nun eine vollständige Abbildung von

Actions∆(A) nach Actions∆(B), so dass für alle Aktionen a ∈ Actions∆(A) gilt,

dass a ⊆as f1(a). Es ist leicht zu sehen, dass auf diese Weise solche Abbildungen

für alle Objekt-Domänen konstruiert werden können. Würde man also nur eine

Abbildung für diese eine Richtung fordern, würde hier A ⊆as B gelten � was wir

natürlich nicht wollen.

Deshalb fordern wir ebenfalls eine Abbildung für die andere Richtung. In Beispiel

2 sieht man sofort, dass es zum Beispiel für b3 = 〈P (a) ∧ P (b), ()〉 keine Aktion
a ∈ Actions∆(A) geben kann, so dass a ⊆as b3. Nach De�nition 8 gilt also nicht

A ⊆as B.

Bemerkung 1. Abstrakte Subsumption von Aktionsschemata ist transitiv.
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Beispiel 3. Betrachte

Move = 〈 At(x, y) ∧ Connected(y, z),
(>� ¬At(x, y))∧
(>�, At(x, z))∧
({b}, {b 7→ Ball} : Carry(x, b) � ¬At(b, y))∧
({b}, {b 7→ Ball} : Carry(x, b) � At(b, z)),

{x 7→ Agent, y 7→ Location, z 7→ Location}〉

und

MoveWithTrain = 〈 At(q, r) ∧ Connected(r, s) ∧ At(t, r),
(>� ¬At(q, r))∧
(>� At(q, s))∧
(>� ¬At(t, r))∧
(>� At(t, s))∧
({b}, {b 7→ Ball} : Carry(q, b) � ¬At(b, r))∧
({b}, {b 7→ Ball} : Carry(q, b) � At(b, s)),

{q 7→ Agent, r 7→ Location, s 7→ Location, t 7→ Train}〉

Behauptung 1. Es gilt MoveWithTrain ⊆as Move.

Beweis 1 (Behauptung 1). Wir müssen zeigen, dass für jede Objekt-

Domäne ∆ vollständige Abbildungen f1 von Actions∆(MoveWithTrain) nach

Actions∆(Move) und f2 von Actions∆(Move) nach Actions∆(MoveWithTrain)

existieren, für die gilt, dass

i) für alle Aktionen a aus Actions∆(MoveWithTrain) gilt, dass

(a) pre(a) ⇒ pre(f1(a))

(b) ∀i(ei ∈ eff(f1(a)) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(a) ∧ ei = ej ∧ ci ⇒ cj))

ii) für alle Aktionen b aus Actions∆(Move) gilt, dass

(a) pre(f2(b)) ⇒ pre(b)

(b) ∀i(ei ∈ eff(b) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(f2(b)) ∧ ei = ej ∧ ci ⇒ cj))
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Dazu betrachten wir eine beliebige Objekt-Domäne

∆ = 〈 {a1, a2, . . . , l1, l2, . . . , t1, t2, . . . , b1, b2, . . .},
{Agent 7→ {a1, a2, . . .}, Location 7→ {l1, l2, . . .},
T rain 7→ {t1, t2, . . .}, Ball 7→ {b1, b2, . . .}}〉.

Sei a eine beliebige Aktion aus Actions∆(MoveWithTrain) und α die dazugehö-

rige Belegung von S(MoveWithTrain). Wir wählen die Belegung β für f1(a) in

Abhängigkeit von α: β(x) = α(q), β(y) = α(r) und β(z) = α(t). Man kann sich

leicht überzeugen, dass dann a ⊆as f(a) gilt.

Analog �nden wir für eine beliebige Aktion b aus Actions∆(Move) eine passende

Aktion f2(b) ∈ Actions∆(A).

Da ∆ und in ∆ dann a beziehungsweise b beliebig gewählt waren, folgt

MoveWithTrain ⊆as Move.

4.2.1 Prädikaten-Inklusions-Hierarchien

Oft ist es sinnvoll, zusätzliche Axiome zu erlauben. In Beispiel 3 wäre es zum Bei-

spiel gut denkbar, dass pre(MoveWithTrain) nicht At(q, r) ∧ Connected(r, s) ∧
At(t, s) lautet, sondern At(q, r)∧Connected_by_Rail(r, s)∧At(t, s). Dann wür-

de natürlich nicht länger MoveWithTrain ⊆as Move gelten, weil kein seman-

tischer Zusammenhang zwischen Connected(r, s) und Connected_by_Rail(r, s)

existiert. Man würde deshalb gerne formulieren, dass Connected(x, y) immer dann

gilt, wenn Connected_by_Rail(x, y) gilt. Genau solche Axiome wollen wir jetzt

erlauben:

De�nition 9 (Prädikaten-Inklusions-Axiom). Ein Prädikaten-Inklusions-

Axiom ist ein Satz der Form

∀~x(P (~x) ⇒ Q(~x)).

De�nition 10 (Prädikaten-Inklusions-Hierachie). Eine Prädikaten-

Inklusions-Hierachie P ist eine endliche Menge von Prädikaten-Inklusions-

Axiomen.
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Bemerkung 2. Da in einem Prädikaten-Inklusions-Axiom P1 = ∀~x(P (~x) ⇒
Q(~x)) in P und Q dieselben Argumente auftreten, die alle allquanti�ziert sind,

und Prädikatennamen eindeutig sind, genügt es, P1 als P ⇒ Q zu schreiben.

Mit De�nition 10 können wir nun De�nition 7 erweitern:

De�nition 11 (Abstrakte Subsumption von Aktionen mit Prädikaten-

Inklusions-Hierachie). Eine Aktion a wird von einer Aktion b abstrakt sub-

sumiert bezüglich einer Menge P von Prädikaten-Inklusions-Axiomen a ⊆P

as b

genau dann, wenn

1. pre(a) ∧
∧

p∈P p⇒ pre(b)

2. ∀i(ei ∈ eff(b) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(a)∧ (ej ∧
∧

p∈P p⇒ ei)∧ (ci∧
∧

p∈P p⇒ cj)))

Auch De�nition 8 kann direkt angepasst werden:

De�nition 12 (Abstrakte Subsumption von Aktionsschemata mit

Prädikaten-Inklusions-Hierachie). Ein Aktionsschema A wird von einem

Aktionsschema B abstrakt subsumiert bezüglich einer Menge P von Prädikaten-

Inklusions-Axiomen A ⊆P

as B genau dann, wenn für jede Objekt-Domäne ∆ voll-

ständige Abbildungen

f1 : Actions∆(A) 7→ Actions∆(B)

und

f2 : Actions∆(B) 7→ Actions∆(A)

existieren, für die gilt, dass

1. ∀a ∈ Actions∆(A) : a ⊆P

as f1(a)

2. ∀b ∈ Actions∆(B) : f2(b) ⊆P

as b
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4.2.2 Typ-Hierarchien

Unsere bisherige De�nition der Subsumption verlangt, dass alle gemeinsamen Pa-

rameter zweier Aktionsschemata A und B den selben Typ haben müssen, wenn

A ⊆as B gelten soll. Es ist jedoch sinnvoll, einen Operator spezialisieren zu kön-

nen, indem man den Typen eines Parameters einschränkt. Deshalb erweitern wie

die bisherige De�nition ein weiteres Mal:

De�nition 13 (Abstrakte Subsumption von Aktionsschemata mit

Prädikaten-Inklusions-Hierachie und Typ-Hierarchie). Ein Aktionssche-

ma A wird von einem Aktionsschema B abstrakt subsumiert bezüglich einer

Prädikaten-Inklusion-Hierarchie P und einer Typ-Hierachie T A ⊆P,T
as B genau

dann, wenn für jede Objekt-Domäne ∆ vollständige Abbildungen

f1 : Actions∆(A) 7→ Actions∆(B)

und

f2 : Actions∆(B) 7→ Actions∆T
(A)

existieren, für die gilt, dass

1. ∀a ∈ Actions∆(A) : a ⊆P

as f1(a)

2. ∀b ∈ Actions∆(B) : f2(b) ⊆P

as b

Dabei wird ∆T konstruiert, indem man die Typ-Hierarchie T in ∆ hineinkompi-

liert: Man beginnt mit ∆ und erweitert es folgendermaÿen: Für jedes c ∈ ∆, für

das eine Regel T1 ⇒ T2 in T existiert und θ(T2) = {. . . , c, . . .} sowie c 6∈ θ(T1)

gilt, setzen wir θ(T1) = {. . . , c, . . .}.

Die Notwendigkeit dieser Erweiterung wird deutlich, wenn wir das folgen-

de Beispiel betrachten: Angenommen wir haben die beiden Aktionsschemata

A = 〈P (x), (), {x 7→ T1}〉 und B = 〈P (x), (), {x 7→ T2}〉 gegeben. Dann gilt

A ⊆as B natürlich nicht, da typesA(x) 6= typesB(x). Wenn wir allerdings die

Typ-Hierarchie T={T1 ⇒ T2} in Betracht ziehen, dann sollte A ⊆T

as B gelten.

Betrachten wir zum Beispiel die Objekt-Domäne ∆ = 〈{c1, c2}, {T1 7→ {c1}, T2 7→
{c1, c2}}〉. Dann gibt es keine Aktion a in Actions∆(A) so dass a ⊆as 〈P (c2), ()〉
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gilt; also gilt auch A ⊆as B nicht. Wenn wir aber T in ∆ hineinkompilieren,

so erhalten wir ∆T = 〈{c1, c2}, {T1 7→ {c1, c2}, T2 7→ {c1, c2}}〉. Nun �nden wir

natürlich sofort eine solche Aktion, genau wie für jede andere Aktion in jeder

anderen Domäne � also gilt A ⊆T

as B.

4.2.3 Substitution von Parametern

Ersetzen wir einen oder mehrere paarweise verschiedene Variablennamen

y1, y2, y3, . . . ∈
(
S(A) ∪

⋃
i Vi

)
in einem Aktionsschema A durch paarweise ver-

schiedene Variablennamen x1, x2, x3, . . . 6∈
(
S(A) ∪

⋃
i Vi

)
, so schreiben wir das

entstehende Aktionsschema als A[x1

y1

x2

y2

x3

y3
. . .] und nennen es die Substitution As

von A bezüglich der Parameterersetzung s = [x1

y1

x2

y2

x3

y3
. . .]. Wichtig hierbei ist, dass

alle Variablen paarweise verschieden sind (siehe Theorem 1).

De�nition 14 (Identität von Aktionsschemata). Zwei Aktionsschemata A

und B sind identisch A ≡ B genau dann, wenn Actions∆(A) = Actions∆(B) für

jede Objekt-Domäne ∆ gilt.

Proposition 1. Es gilt A ≡ A[x
y
] für y ∈

(
S(A)∪

⋃
i Vi

)
und x 6∈

(
S(A)∪

⋃
i Vi

)
.

Beweis 2 (Proposition 1). Wir müssen zeigen, dass für jede Objekt-Domäne

∆ gilt, dass Actions∆(A) = Actions∆(A[x
y
]). Sei dazu ∆ eine beliebige Objekt-

Domäne und a eine beliebige Aktion aus Actions∆(A).

1. x ∈ S(A)

Sei α die Belegung der Variablen in S(A), die a erzeugt. Wir betrachten

die Belegung α′, die x auf α(y) abbildet und ansonsten identisch zu α ist.

Belegen wir die Variablen aus S(A[x
y
]) mit α′, so entsteht o�ensichtlich die

Aktion a.

2. x ∈
⋃

i Vi

Seien βj die zulässigen Belegungen von y. Wir betrachten die Belegungen β′j,

die x auf βj(y) abbilden und ansonsten identisch zu βj sind. O�ensichtlich

entstehen durch die β′j dieselben E�ekte wie durch die βj und damit dieselbe

Aktion a.
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Also gilt a ∈ Actions∆(A) ⇒ a ∈ Actions∆(A[x
y
]). Die Rückrichtung kann analog

gezeigt werden.

Korollar 1. Es gilt A ≡ B für zwei Aktionsschemata A und B genau dann, wenn

es eine Substitution A′ von A gibt, so dass A′ ≡ B.

Beweis 3 (Korollar 1).

1. �⇒�

Es gelte A ≡ B für zwei Aktionsschemata A und B. Da A eine Substitution

von sich selbst ist, folgt direkt die Behauptung.

2. �⇐�

Es gäbe eine Substitution A′ von A, so dass A′ ≡ B. Aus Proposition 1

folgt, dass A ≡ A′ und damit dann direkt die Behauptung.

Korollar 2. Es gilt A ⊆as B für zwei Aktionsschemata A und B genau dann,

wenn es eine Substitution A′ von A gibt, so dass A′ ⊆as B.

Beweis 4 (Korollar 2).

1. �⇒�

Es gelte A ⊆as B für zwei Aktionsschemata A und B. Da A eine Substitu-

tion von sich selbst ist, folgt direkt die Behauptung.

2. �⇐�

Es gäbe eine Substitution A′ von A, so dass A′ ⊆as B. Betrachte eine

beliebige Objekt-Domäne ∆. Aus Proposition 1 folgt, dass A ≡ A′, also

gilt nach De�nition 14, dass Actions∆(A) = Actions∆(A′). Nach Voraus-

setzung gibt es nun eine vollständige Abbildung f1, so dass für jede Akti-

on a′ ∈ Actions∆(A′) eine Aktion f1(a
′) ∈ Actions∆(B) existiert, so dass

a′ ⊆as f1(a
′). Mit Actions∆(A) = Actions∆(A′) folgt daraus direkt, dass

für f1 auch gilt, dass es eine vollständige Abbildung von Actions∆(A) nach

Actions∆(B) ist, so dass für jede Aktion a ∈ Actions∆(A) eine Aktion

f1(a) ∈ Actions∆(B) existiert, so dass a ⊆as f1(a).
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Analog �nden wir eine geeignete Abbildung f2.

Da ∆ beliebig gewählt war, gilt damit A ⊆as B.

4.3 Ein syntaktisches Kriterium für abstrakte

Subsumption

Wie können wir nun für zwei Aktionsschemata A und B entscheiden, ob A ⊆as B

gilt? Nach De�nition 8 gilt A ⊆as B genau dann, wenn für jede Objekt-Domäne

∆ vollständige Abbildungen

f1 : Actions∆(A) 7→ Actions∆(B)

und

f2 : Actions∆(B) 7→ Actions∆(A)

existieren, für die gilt, dass

1. ∀a ∈ Actions∆(A) : a ⊆as f1(a)

2. ∀b ∈ Actions∆(B) : f2(b) ⊆as b.

Man könnte also alle Objekt-Domänen betrachten und für jede die Existenz

entsprechender Abbildungen nachweisen. Da es aber unendlich viele Objekt-

Domänen gibt, würde ein solches Vorgehen im Allgemeinen nicht terminieren, falls

tatsächlich A ⊆as B gilt. Deshalb sind wir an syntaktischen Kriterien interessiert,

anhand derer wir entscheiden können, ob A ⊆as B für zwei Aktionsschemata A

und B gilt.

Theorem 1 (Syntaktisches Kriterium für A ⊆asB). Es gilt A ⊆as B für

zwei Aktionsschemata A und B ohne allquanti�zierte E�ekte bezüglich einer Ty-

phierachie T genau dann, wenn es eine Substitution As von A gibt, so dass

(S1) pre(As) ⇒ pre(B)

(S2) ∀i(Ei ∈ eff(B) ⇒ ∃j(Ej ∈ eff(As) ∧ Ei = Ej ∧ Ci ⇒ Cj))
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(S3) typesAs(x) ⊆ typesB(x) folgt aus T, falls x ∈
(
S(As) ∩ S(B)

)
Hier sieht man, warum in einer Substitution s = [x0

y0

x1

y1

x2

y2
. . .] die paarweise Dis-

junktheit aller Variablen gefordert wird: Die paarweise Unterschiedlichkeit der yi

garantiert uns, dass alle Substitutionen eindeutig sind, wir also nicht eine Variable

durch zwei verschiedene Variablen ersetzen, während die paarweise Disjunktheit

der xi garantiert, dass nicht zwei unterschiedliche Variablen durch dieselbe Va-

riable ersetzt werden.

Warum diese zweite Bedingung notwendig ist, illustriert Beispiel 4:

Beispiel 4. Betrachte

B = 〈P (x0, x1) ∧ P (x1, x2), (), {x0 7→ T, x1 7→ T, x2 7→ T}〉

und

A = 〈P (y0, y1) ∧ P (y2, y3), (), {y0 7→ T, y1 7→ T, y2 7→ T, y3 7→ T}〉

Betrachten wir die Substitution s = [x0

y0

x1

y1

x1

y2

x2

y3
], so gelten o�ensichtlich S1-S3. In

der Objekt-Domäne ∆ = 〈{a, b, c, d}, {T 7→ {a, b, c, d}}〉 gibt es aber die Aktion
a = 〈P (a, b) ∧ P (c, d), ()〉 ∈ Actions∆(A), zu der es o�ensichtlich keine Aktion

b ∈ Actions∆(B) gibt, so dass pre(a) ⇒ pre(b), es gilt also nicht A ⊆as B, obwohl

es eine Substitution As von A gibt, so dass S1-S3 erfüllt sind.

[x0

y0

x1

y1

x1

y2

x2

y3
] ist jedoch keine zulässige Substitution, da zwei Variablen durch x1

ersetzt werden. Theorem 1 wird hierdurch also nicht verletzt. Dass es tatsächlich

korrekt ist, zeigen wir jetzt:

Beweis 5 (Theorem 1).

1. �⇒�

Es gelte A ⊆as B.

O.B.d.A. gäbe es keinen gemeinsamen Variablennamen in A und B.

Wir betrachten eine beliebige Objekt-Domäne ∆ = 〈Λ, θ〉, für die gilt, dass
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(T1) |θ(T )| ≥ n für alle Typen T aus dem Zielbereich von typesA und

typesB, wobei n=max(# Parameter von A, # Parameter von B).

(T2) ∆ respektiert T.

(T3) Folgt für zwei Typen T1 und T2 nicht T1 ⇒ T2 aus T, so haben T1 und

T2 keine gemeinsamen Objekte.

Da nun A ⊆as B gilt, gibt es für ∆ vollständige Abbildungen

f1 : Actions∆(A) 7→ Actions∆(B)

und

f2 : Actions∆(B) 7→ Actions∆(A)

mit:

(a) i. ∀a ∈ Actions∆(A) : pre(a) ⇒ pre(f1(a))

ii. ∀a ∈ Actions∆(A) : ∀i(ei ∈ eff(f1(a)) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(a) ∧ ei =

ej ∧ ci ⇒ cj))

(b) i. ∀b ∈ Actions∆(B) : pre(f2(b)) ⇒ pre(b)

ii. ∀b ∈ Actions∆(B) : ∀i(ei ∈ eff(b) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(f2(b)) ∧ ei =

ej ∧ ci ⇒ cj))

Eine Aktion a ∈ Actions∆(A) entsteht gemäÿ De�nition 5 aus A durch

eine zulässige Belegung aller Variablen x ∈ S(A) und durch das Ab�achen

der allquanti�zierten E�ekte. Deshalb hat jede Aktion a ∈ Actions∆(A)

dieselbe syntaktische Struktur ΥA; damit ist gemeint, dass alle Aktionen a ∈
Actions∆(A) bis auf die Argumente der Prädikate identisch sind. Ordnet

man alle Argumente aller Prädikate von links nach rechts, so kann man

eine Aktion a ∈ Actions∆(A) also eineindeutig durch deren syntaktische

Struktur ΥA zusammen mit den Prädikaten-Argumenten in der Reihenfolge

ihres Auftretens in der syntaktischen Struktur beschreiben.

Da keine allquanti�zierten E�ekte verwendet werden, ist die syntaktische

Struktur der Aktionen identisch zur syntaktischen Struktur des Aktions-

schemas und somit ist durch das Aktionsschema und die Belegung α der

Parameter x ∈ S(A) eine Aktion eineindeutig beschrieben.
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Analoges gilt natürlich für b ∈ Actions∆(B).

Wir konstruieren nun aus A und Actions∆(A) ein Aktionsschema A′, so

dass S1-S3 für A′ und B gelten und A′ eine Substitution von A ist (siehe

auch Beispiel 5).

Wir betrachten die Menge A0 aller Aktionen a ∈ Actions∆(A), in denen

jede Variable x ∈ S(A) durch eine unterschiedliche Konstante belegt wurde

� es muss wegen T1 mindestens eine solche Aktion geben.

Wir machen eine Fallunterscheidung:

a) Es gibt eine Aktion b ∈ Actions∆(B), für die gilt:

• a ⊆as b ∧ f1(a) = b oder a ⊆as b ∧ f2(b) = a für ein a ∈ A0

• in b wurde jede Variable y ∈ S(B) durch eine unterschiedliche

Konstante belegt.

Wir betrachten die erzeugende Belegung β von b und die dazugehörige

Aktion a mit ihrer erzeugenden Belegung α.

Es kann zu jeder Variablen x ∈ S(A) höchstens eine Variable y ∈ S(B)

geben, so dass x in α und y in β durch dieselbe Konstante c belegt

wurden.

Wir ersetzen nun in a und f1(a) alle Vorkommen von c durch y und

wiederholen dieses Vorgehen für alle x ∈ S(A) und y ∈ S(B), die

durch dieselbe Konstante ersetzt wurden.

Wenn eine Variable x ∈ S(A) in α durch c′ belegt wird und es keine

Variable y ∈ S(B) gibt, die in β ebenfalls mit c′ belegt wird, so ersetzen

wir c′ in a durch x.

Wenn eine Variable y ∈ S(B) in β durch c′′ belegt wird und es kei-

ne Variable x ∈ S(A) gibt, die in α ebenfalls mit c′′ belegt wird, so

ersetzen wir c′′ in f1(a) durch y.

So entstehen Aktionsschemata A′ und B′, für die gilt:

i. B′ = B.

ii. A′ ist eine Substitution von A.

iii. Aus pre(a) ⇒ pre(b) und der Art unserer Ersetzung folgt

pre(A′) ⇒ pre(B′).
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iv. Aus ∀i(ei ∈ eff(f1(a)) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(a) ∧ ei = ej ∧ ci ⇒ cj))

und der Art unserer Ersetzung folgt ∀i(Ei ∈ eff(B) ⇒ ∃j(Ej ∈
eff(A′) ∧ Ei = Ej ∧ Ci ⇒ Cj))

v. Falls nach der Ersetzung x ∈
(
S(A′) ∩ S(B)

)
, so stand in A und

B an dieser Stelle dieselbe Konstante, also gilt wegen T2 und T3

auch S3.

b) Es gibt keine Aktion b ∈ Actions∆(B), für die gilt:

• a ⊆as b ∧ f1(a) = b oder a ⊆as b ∧ f2(b) = a für ein a ∈ A0

• in b wurde jede Variable y ∈ S(B) durch eine unterschiedliche

Konstante belegt.

Dann wählen wir die Aktion a, in deren korrespondierender Aktion b

die meisten unterschiedlichen Konstanten vorkommen.

Es gilt, dass es für die Aktionen b ∈ Actions∆(B), in denen jede Va-

riable y ∈ S(B) durch eine andere Konstante belegt wurde (diese Ak-

tionen gibt es wegen T1), eine Aktion f2(b) ∈ Actions∆(A) gibt, so

dass

i. pre(f2(b)) ⇒ pre(b)

ii. ∀i(ei ∈ eff(b) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(f2(b)) ∧ ei = ej ∧ ci ⇒ cj))

Es kann nun für eine Variable x ∈ S(A), die in α durch c ersetzt wur-

de, mehrere Variablen yi ∈ S(B) geben, die ebenfalls durch c ersetzt

wurden. Aus

i. pre(a) ⇒ pre(f1(a))

ii. ∀i(ei ∈ eff(f1(a)) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(a) ∧ ei = ej ∧ ci ⇒ cj))

folgt jedoch, dass es mindestens ein yi gibt, so dass wir genau wie in

a) in a und f1(a) jedes Vorkommen von c durch yi ersetzen können.

Wenn eine Variable x ∈ S(A) in α durch c′ belegt wird und es keine

Variable y ∈ S(B) gibt, die in β ebenfalls mit c′ belegt wird, so ersetzen

wir c′ in a durch x.

Wenn eine Variable y ∈ S(B) in β durch c′′ belegt wird und es kei-

ne Variable x ∈ S(A) gibt, die in α ebenfalls mit c′′ belegt wird, so

ersetzen wir c′′ in f1(a) durch y.
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So entstehen Aktionsschemata A′ und B′, für die dasselbe gilt wie in

a).

2. �⇐�

Zunächst ist klar, dass, wenn Φ ⇒ Ψ für zwei FOL-Formeln Φ und Ψ

gilt, auch Φ′ ⇒ Ψ′ gilt, wenn Φ′ aus Φ und Ψ′ aus Ψ entsteht, indem

alle Vorkommen einer freien Variablen durch eine Konstante ersetzt werden

(natürlich muss eine freie Variable, die sowohl in Φ als auch in Ψ auftaucht,

auch in beiden Formeln durch dieselbe Konstante ersetzt werden). (*)

Es gäbe nun eine Substitution A′ von A, so dass S1, S2 und S3 gelten. Wir

müssen zeigen, dass für jede Objekt-Domäne ∆ vollständige Abbildungen

f1 : Actions∆(A) 7→ Actions∆(B)

und

f2 : Actions∆(B) 7→ Actions∆(A)

existieren mit:

(a) i. ∀a ∈ Actions∆(A) : pre(a) ⇒ pre(f1(a))

ii. ∀a ∈ Actions∆(A) : ∀i(ei ∈ eff(f1(a)) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(a) ∧ ei =

ej ∧ ci ⇒ cj))

(b) i. ∀b ∈ Actions∆(B) : pre(f2(b)) ⇒ pre(b)

ii. ∀b ∈ Actions∆(B) : ∀i(ei ∈ eff(b) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(f2(b)) ∧ ei =

ej ∧ ci ⇒ cj))

Dazu betrachten wir eine beliebige Objekt-Domäne ∆ = 〈Λ, θ〉 sowie eine
beliebige Aktion a in Actions∆(A′).

Wir betrachten jetzt die Belegung α von S(A′), die a erzeugt hat. Wir

erzeugen nun eine Belegung β, für die gilt, dass β(x) = α(x), falls x ∈
S(A′)∩S(B) und β(x) beliebig, falls x 6∈ S(A′)∩S(B). Die von β erzeugte

Belegung ist unser gesuchtes f1(a). Wegen (*) gilt a ⊆as f1(a). Auf analo-

ge Weise erzeugen wir aus einer beliebigen Aktion b ∈ Actions∆(B) eine

passende Aktion f2(b) ∈ Actions∆(A′).

Da ∆, a und b beliebig gewählt waren, folgt A′ ⊆as B und mit Proposition

2 dann direkt A ⊆as B.
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Beispiel 5. Wir betrachten

A : 〈P (x) ∧Q(y), P (y) � E(y), {x 7→ T, y 7→ T}〉

und

B : 〈P (u) ∨Q(v), P (u) ∧R(v) � E(u), {u 7→ T, v 7→ T}〉

Es gelte A ⊆as B. Wir betrachten jetzt eine ausreichend groÿe Objekt-Domäne

∆:

∆ = 〈{c1, c2}, {T 7→ {c1, c2}}〉

Dann ist Actions∆(A)=

a1 : 〈P (c1) ∧Q(c1), P (c1) � E(c1)〉
a2 : 〈P (c1) ∧Q(c2), P (c2) � E(c2)〉
a3 : 〈P (c2) ∧Q(c1), P (c1) � E(c1)〉
a4 : 〈P (c2) ∧Q(c2), P (c2) � E(c2)〉

und Actions∆(B)=

b1 : 〈P (c1) ∨Q(c1), P (c1) ∧R(c1) � E(c1)〉
b2 : 〈P (c1) ∨Q(c2), P (c1) ∧R(c2) � E(c1)〉
b3 : 〈P (c2) ∨Q(c1), P (c2) ∧R(c1) � E(c2)〉
b4 : 〈P (c2) ∨Q(c2), P (c2) ∧R(c2) � E(c2)〉

Da nun A ⊆as B gilt, gibt es für ∆ vollständige Abbildungen

f1 : Actions∆(A) 7→ Actions∆(B)

und

f2 : Actions∆(A) 7→ Actions∆(B)

mit:

1. (a) ∀a ∈ Actions∆(A) : pre(a) ⇒ pre(f1(a))

(b) ∀a ∈ Actions∆(A) : ∀i(ei ∈ eff(f1(a)) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(a) ∧ ei =

ej ∧ ci ⇒ cj))

2. (a) ∀b ∈ Actions∆(B) : pre(f2(b)) ⇒ pre(b)
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(b) ∀b ∈ Actions∆(B) : ∀i(ei ∈ eff(b) ⇒ ∃j(ej ∈ eff(f2(b)) ∧ ei =

ej ∧ ci ⇒ cj))

Dies gilt zum Beispiel für

f1 = {a1 7→ b1, a2 7→ b2, a3 7→ b3, a4 7→ b4}

und

f2 = f−1 .

Wir betrachten nun eine Aktion a ∈ Actions∆(A), für die gilt, dass jeder Pa-

rameter durch ein unterschiedliches Objekt belegt wurde. Dies ist zum Beispiel

der Fall für a2. Da in a2 der Parameter x von A durch dieselbe Konstante wie

in f1(a2) der Parameter u von B ersetzt wurde (nämlich durch c1), ersetzen wir

c1 in a2 und c1 in f(a2) durch u. Genauso ersetzen wir c2 in a2 und c2 in f(a2)

durch v und erhalten so zwei Aktionsschemata

A′ : 〈P (u) ∧Q(v), P (v) � E(v), {u 7→ T, v 7→ T}〉

und

B′ : 〈P (u) ∨Q(v), P (u) ∧R(v) � E(u), {u 7→ T, v 7→ T}〉

für die gilt:

1. A′ ist eine Substitution von A.

2. B′ = B

3. S1-S3.

Wir können Theorem 1 auch relativ einfach um eine Prädikaten-Inklusions-

Hierarchie erweitern:

Theorem 2 (Syntaktisches Kriterium für A ⊆asB bezüglich einer

Prädikaten-Inklusions-Hierarchie). Es gilt A ⊆P

as B für zwei Aktionssche-

mata A und B bezüglich einer Typhierachie T und einer Prädikaten-Inklusions-

Hierarchie P genau dann, wenn es eine Substitution As von A gibt, so dass
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(S1) pre(As) ∧
∧

p∈P p⇒ pre(B)

(S2) ∀i(Ei ∈ eff(B) ⇒ ∃j(Ej ∈ eff(As)∧ (Ej∧
∧

p∈P p⇒ Ei)∧ (Ci∧
∧

p∈P p⇒
Cj)))

(S3) typesAs(x) ⊆ typesB(x) folgt aus T, falls x ∈
(
S(As) ∩ S(B)

)
Der Beweis von Theorem 2 funktioniert analog zu Beweis 5, wobei an den ent-

sprechenden Stellen P berücksichtigt wird.
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4.4 Modellierung in OWL

Für die Modellierung einer Abstraktionshierarchie von Aktionsschemata bietet

sich ein auf Beschreibungslogiken [Baader u. a., 2003] basierendes System an, in

dem auf natürliche und übersichtliche Weise Ontologien beschrieben werden kön-

nen. Besonders interessant erscheint hierbei der W3C-Standard OWL [McGuin-

ness und van Harmelen, 2004]. Obwohl speziell für das Web entworfen, kann diese

Sprache auch für die P�ege einer Aktionsdomäne eine zentrale Rolle übernehmen.

Hierfür lassen sich im Wesentlichen drei Gründe nennen:

Zunächst kann neben der reinen Organisation der Objektklassenbeschreibung

durch den Einsatz von Werkzeugen zum Erstellen und P�egen von Ontologien

(z.B. Protege) der Prozess der Erstellung von Objektmodellen signi�kant un-

terstützt werden. Desweiteren existieren einige sehr gut funktionierende Reaso-

ningsysteme (z.B. Fact++, Pellet oder Racer) für OWL, mit dessen Hilfe aus

den vorhandenen expliziten Domäneninformationen zusätzliche, für den weite-

ren Prozess möglicherweise sehr hilfreiche hierarchische Strukturen der Domäne

gewonnen werden können. Und nicht zu Letzt gibt es sehr ausgereifte und inten-

siv getestete API's für Programmiersprachen wie Java (z.B. Jena-API), mit deren

Hilfe die Implementation einer für den Planungsprozess notwendigen Übersetzung

nach PDDL wesentlich vereinfacht werden kann und somit weniger fehleranfällig

ist.

Da die Taxonomieklassi�zierung von OWL NEXPT IME-vollständig und

ASBOOL Σp
2-vollständig ist (siehe Kapitel 5), erwartet man, dass eine solche Mo-

dellierung möglich sein sollte. Wir suchen jedoch nicht irgendeine Modellierung,

sondern eine �natürliche�, die über weitere Eigenschaften verfügen sollte:

Eine �natürliche� Modellierung in OWL sollte jedes Aktionsschemata als ein ei-

genes Konzept modellieren. Wir bezeichnen im Folgenden ein Aktionsschema mit

einem kursiven Groÿbuchstaben (A,B,C,...) und das modellierende Konzept dazu

mit demselben Buchstaben in Schreibmaschinen-Schrift (A,B,C,...).

Um die Lösung des Subsumptionsproblems zweier OWL-Konzepte dazu nutzen

zu können, das Subsumptionsproblem zweier Aktionsschemata zu lösen, sollte die

Modellierung auf jeden Fall folgende Eigenschaft haben:
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(M1) A1 ⊆as A2 genau dann, wenn A1 v A2.

Auÿerdem sollte ein Zusammenhang zwischen den von einem Aktionsschema A

repräsentierten Aktionen und den Instanzen von A bestehen. Dazu fordern wir,

dass in jeder Objekt-Domäne ∆ die folgende Eigenschaft gilt:

(M2) Es gibt eine bijektive Abbildung zwischen den Aktionen a ∈ Actions∆(A)

und den möglichen Instanzen a′ von A.

Aktionsschemata lassen sich jedoch nicht als OWL-Konzepte de�nieren, wenn

man M1 und M2 gleichzeitig fordert. Betrachte hierzu zwei Aktionsschemata A

und B, für die gilt:

i) A ⊆as B und

ii) es gibt eine Objekt-Domäne ∆, so dass |Actions∆(A)| > |Actions∆(B)|
(dies ist zum Beispiel erfüllt für A = 〈P (x) ∧ P (y), (), {x 7→ Thing, y 7→
Thing}〉 und B = 〈P (x), (), {x 7→ Thing}〉

Sei #inst(X) die Anzahl der möglichen Instanzen des Konzeptes X.

Da A ⊆as B gilt, soll wegen M1 auch A v B gelten. Wenn aber A v B gilt, so

muss #inst(A)≤ #inst(B) sein(*), denn jede Instanz von A muss dann natürlich

auch eine Instanz von B sein. Gleichzeitig soll aber wegen M2 auch eine bijek-

tive Abbildung zwischen den Aktionen a ∈ Actions∆(A) und den Instanzen a′

von A sowie den Aktionen b ∈ Actions∆(B) und den Instanzen b′ von B existie-

ren. Deshalb muss #inst(A)=|Actions∆(A)| und #inst(B)=|Actions∆(B)| sein.
Damit wäre aber dann #inst(A)>#inst(B), was ein Widerspruch zu (*) ist.

Wir können also keine bijektive Abbildung fordern, wenn M1 gilt, sondern müssen

hinnehmen, dass mehrere Aktionen a ∈ Actions∆(A) auf dieselbe OWL-Instanz

von A abgebildet werden. Auÿerdem muss, wenn A ⊆as B gilt, für jede Aktion

a ∈ Actions∆(A) auch a ∈ Actions∆(B) gelten, da ja nach M1 dann A v B gilt

und deshalb jede Instanz von A auch eine Instanz von B sein muss.

M1 ist eine grundlegende Eigenschaft, die wir von einer natürlichen Modellie-

rung erwarten, da hier Aktionsschemata so mit OWL-Konzepten in Verbindung
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gebracht werden, dass das Subsumptionsproblem der Konzepte dem der Aktions-

schemata entspricht. M2 dagegen ist relativ stark, weshalb wir es an dieser Stelle

statt dessen mit den folgenden Eigenschaften versuchen:

(M3) Zu jeder Aktion a ∈ Actions∆(A) gibt es eine mögliche Instanz a′ von

A, so dass es zwischen a′ und allen Objekten ci ∈ ∆, die Parameter von

a sind, eine funktionale Rolle ri gibt. Zwischen a′ und den ci existieren

Kombinationen von Rollenketten und Konzepten, die die Vorbedingung und

die E�ekte von a modellieren.

Zu jeder Instanz a′ von A gibt es eine Aktion a1, für die es eine Aktion

a ∈ Actions∆(A) gibt, so dass alle Objekte ci, zu denen es eine funktionale

Rolle zwischen a′ und ci ∈ ∆ gibt, Parameter von a1 sind, durch alle anderen

Rollenketten und Konzepte zwischen a′ und den ci genau die Vorbedingung

und die E�ekte von a1 modelliert werden und a1 ⊆as a gilt.

Die funktionalen Rollen zwischen den Instanzen a′ von A und den beteiligten

Objekten ci ∈ ∆ sollten auf eine systematische Art und Weise benannt werden

und die Zuordnung zwischen der Wahl der Benennung und den Parametern der

korrespondierenden Aktion a ∈ Actions∆(A) sollte eindeutig sein. Am Nahelie-

gendsten ist folgende Zuordnung:

(M4) Eine funktionale Rolle zwischen einer Instanz a′ von A und einem beteiligten

Objekt ci ∈ ∆ wird eineindeutig nach dem Parameternamen des Parameters

x ∈ S(A) benannt, der in a durch ci ersetzt wurde.

Es ist jedoch nicht möglich, M1, M3 und M4 gleichzeitig zu fordern, wie Beispiel

6 zeigt:

Beispiel 6. Wir betrachten

A = 〈P (x) ∧ ¬Q(y), (), {x 7→ Thing, y 7→ Thing}〉

und

B = 〈P (y) ∧ ¬Q(x), (), {x 7→ Thing, y 7→ Thing}〉
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Man sieht sofort, dass A ⊆as B und B ⊆as A gilt, da Actions∆(A) = Actions∆(B)

für jede Objekt-Domäne ∆ gilt.

Wir betrachten nun die Objekt-Domäne ∆ = 〈{c1, c2}, ∅〉. Hier gibt es zu der

Aktion a = 〈P (c1) ∧ ¬Q(c2), ()〉 wegen M3 eine mögliche Instanz a′ von A, so

dass es eine funktionale Rollenkette r1 zwischen a′ und c1 und eine funktionale

Rollenkette r2 zwischen a′ und c2 gibt und durch zusätzliche Rollenketten und

Konzepte zwischen a′, c1 und c2 modelliert wird, dass die Vorbedingung von a

P (c1)∧¬Q(c2) lautet. Genauso gibt es auch eine Instanz b′ von B, so dass es eine

funktionale Rollenkette r3 zwischen a′ und c1 und eine funktionale Rollenkette

r4 zwischen a′ und c2 gibt und durch zusätzliche Rollenketten und Konzepte

zwischen a′, c1 und c2 modelliert wird, dass die Vorbedingung von a P (c1)∧¬Q(c2)

lautet.

Wegen M4 müssen wir jedoch in a′ r1 nach x und r2 nach y und in b′ r3 nach y

und r4 nach x benennen, so dass a′ keine Instanz von B und b′ keine Instanz von

A ist.

Somit gilt weder A v B noch B v A.

Warum funktioniert nun eine �natürliche� Modellierung des Subsumptionspro-

blems in OWL nicht? Intuitiv gesehen liegt dies daran, dass wir, um zu testen,

ob A ⊆as B gilt, alle zulässigen Parameter-Substitutionen s auf A anwenden und

dann S1-S3 für As und B testen müssen. Dies müsste man in einer Modellierung

dann natürlich auch auf OWL-Ebene tun, was nicht möglich ist, wenn man M1

und M2 beziehungsweise M1, M3 und M4 fordert.

Weitere Abschwächungen von M3 oder M4 würden jedoch die eingangs geforderte

Natürlichkeits-Eigenschaft nicht mehr einhalten und sind somit nicht interessant

für uns.



Kapitel 5

Komplexität des Subsumptions-

Entscheidungsproblems

Das Problem, zu entscheiden, ob bei gegebener Typhierachie T und gegebener

Prädikaten-Inklusions-Hierachie P für zwei Aktionsschemata A und B gilt, dass

A ⊆as B, nennen wir im folgenden AS. Wir untersuchen die drei Fälle, in denen

A und B in ASTRIPS, ABOOL bzw. AADL (siehe De�nition 6) liegen und nennen

diese Teilprobleme ASSTRIPS, ASBOOL bzw. ASADL.

5.1 Komplexität von ASSTRIPS

Theorem 3 (Komplexität von ASSTRIPS). ASSTRIPS ist NP-vollständig.

Wir beweisen ASSTRIPS ∈ NP durch die Angabe eines polynomiellen Veri�-

kationsalgorithmus und die NP-Härte von ASSTRIPS durch eine polynomielle

Abbildungsreduktion des als NP-vollständig bekannten Problems der Subgraph-

Isomorphie (SI) auf ASSTRIPS.

Dazu de�nieren wir zunächst SI:

De�nition 15 (Subgraph-Isomorphie). SI ist das Problem, zu entscheiden,

ob für zwei gegebene ungerichtete Graphen G1 = (V1, E1) und G2 = (V2, E2)
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G1 isomorph in G2 eingebettet werden kann. Isomorph einbetten bedeutet hierbei,

dass ein Graph G′
2 = (V ′

2 , E
′
2) mit V ′

2 ⊆ V2, E
′
2 = E2 ∩ {(u, v)|u, v ∈ V2} und

eine bijektive Abbildung f : V1 7→ V ′
2 existieren, so dass gilt: (u, v) ∈ E1 ⇔

(f(u), f(v)) ∈ E ′
2.

Beweis 6 (Theorem 3).

1. ASSTRIPS ∈ NP

Wir haben eine Typhierarchie T, eine Prädikaten-Inklusions-Hierarchie P,

sowie zwei Aktionsschemata A,B ∈ ASTRIPS gegeben und wollen entschei-

den, ob A ⊆as B gilt.

Dazu �raten� wir eine gültige Substitution A′ von A (hiervon gibt es im

Worst-Case exponentiell in der Anzahl der Parameter viele verschiedene)

und veri�zieren, ob A′ ⊆as B gilt. Nach Theorem 1 genügt es hierzu, S1-S3

für A′ und B zu zeigen. Da A und B (und damit auch A′) nach Vorrausset-

zung aus ASTRIPS sind, genügt es für S1, zu zeigen, dass für jedes Prädikat

P (~x) aus pre(A) ein Prädikat P ′(~x′) in pre(B) existiert, wobei P = P ′

oder P in P aus P ′ folgt und typesB(x′i) ⊆ typesA(xi) für jedes Argument

x′i ∈ S(B), das in P ′ vorkommt. Dies ist in polynomieller Zeit möglich:

Sei k die Anzahl der Prädikaten-Inklusions-Axiome, l die Anzahl der Regeln

in T, m die Anzahl der Prädikate in pre(A′), n die Anzahl der Prädikate in

pre(B) und o das Maximum der Anzahlen von Argumenten aller Prädikate.

Wir testen für ein Prädikat P ′(~x) ∈ pre(B), welche Prädikate für P ′ aus P

folgen (k2 Vergleiche) und vergleichen jedes Prädikat P (~x′) ∈ pre(A) mit

diesen Prädikaten (k2 ∗m Vergleiche). Gilt P = P ′ oder folgt P aus P ′, so

testen wir, ob types(x′i) ⊆ types(xi) für alle i (o ∗ l2 Vergleiche). Gilt dies,

so markieren wir P (~x).

Dies machen wir für jedes Prädikat P ′(~x) aus pre(B), insgesamt also n mal.

Ist am Ende jedes Prädikat in pre(A) markiert, so gilt pre(A′) ⇒ pre(B),

ansonsten nicht. Somit haben wir insgesamt n ∗ (k2 + k2 ∗m+ o ∗ l2) viele
Vergleiche. Dies sind o�ensichtlich polynomiell viele in der Gröÿe von A,B,

T und P.
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Da in ASTRIPS keine konditionalen E�ekte zugelassen sind (bzw. alle Kon-

ditionen > sein müssen), vereinfacht sich S2 zu ∀i(Ei ∈ eff(B) ⇒ ∃j(Ej ∈
eff(A′) ∧ Ej ⇒ Ei)). Für die E�ekte ist also dasselbe zu tun, wie für

die Vorbedingungen, somit ist dies natürlich ebenfalls in polynomieller Zeit

möglich.

S3 lässt sich o�ensichtlich für jeden Parameter in Zeit polynomiell zur Gröÿe

der Typhierachie überprüfen.

Somit gilt ASSTRIPS ∈ NP .

2. NP-Härte von ASSTRIPS

Wir geben eine polynomielle Abbildungsreduktion von SI auf ASSTRIPS an:

O.B.d.A. nennen wir die Knoten in G1 xi für 1 ≤ i ≤ |V1| und die Knoten

in G2 yj für 1 ≤ j ≤ |V2|.

Wir bilden nun G1 auf ein Aktionsschema A1 ∈ ASTRIPS wie folgt ab:

(a) Für jeden Knoten xi ∈ V1 führen wir einen gleichnamigen Parameter

vom Typ Thing ein.

(b) Für jede Kante (xi, xj) ∈ E1 fügen wir pre(A1) die zwei Prädikate

E+(xi, xj) und E+(xj, xi) hinzu.

(c) Für jedes Knotenpaar xi, xj, für das (xi, xj) 6∈ E1, für das also keine

Kante in E1 existiert, fügen wir pre(A1) die zwei Prädikate E−(xi, xj)

und E−(xj, xi) hinzu.

(d) A1 hat keine E�ekte.

Analog erzeugen wir ein Aktionsschema A2 ∈ ASTRIPS für G2.

Wir zeigen jetzt: G1 lässt sich isomorph in G2 einbetten genau dann, wenn

A2 ⊆as A1.

Betrachten wir zunächst den Fall, in dem sich G1 isomorph in G2 ein-

betten lässt: Dann gibt es nach De�nition einen Graphen G′
2 = (V ′

2 , E
′
2)

mit V ′
2 ⊆ V2, E ′

2 = E2 ∩ {(u, v)|u, v ∈ V2} und eine bijektive Abbildung

f : V1 7→ V ′
2 , so dass gilt: (u, v) ∈ E1 ⇔ (f(u), f(v)) ∈ E ′

2. Auÿerdem gibt
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es aufgrund unserer Abbildung für jede Kante (xi, xj) ∈ E1 genau zwei Prä-

dikate E+(xi, xj) und E+(xj, xi) in pre(A1) und für jedes Knotenpaar xi, xj,

für das keine Kante in E1 vorhanden ist, genau zwei Prädikate E−(xi, xj)

und E−(xj, xi) in pre(A1); für E2 und pre(A2) gilt analoges. Substituieren

wir also f(xi) durch xi, so kommt jedes E+(xi, xj) ∈ pre(A1) und jedes

E−(xi, xj) ∈ pre(A1) auch in pre(A2) vor. Da A1, A2 ∈ ASTRIPS und es

keine E�ekte und keine Typen gibt (S2 und S3 also trivialerweise gelten),

folgt hieraus direkt A2 ⊆as A1.

Jetzt betrachten wir den Fall, in dem sich G1 nicht isomorph in G2 einbet-

ten lässt. Dann kann nach De�nition kein Graph G′
2 = (V ′

2 , E
′
2) existieren

mit V ′
2 ⊆ V2, E ′

2 = E2 ∩ {(u, v)|u, v ∈ V2}, so dass eine bijektive Abbil-

dung f : V1 7→ V ′
2 existiert, so dass gilt: (u, v) ∈ E1 ⇔ (f(u), f(v)) ∈

E ′
2. Also gibt es für jeden Subgraphen G′

2 von G2 und jede Abbildung

f : V1 7→ V ′
2 eine Kante (xi, xj) ∈ E1, so dass (f(xi), f(xj)) 6∈ E2 oder

es fehlt eine Kante (xi, xj) ∈ E1, so dass (f(xi), f(xj)) ∈ E2. Unsere Ab-

bildung erzeugt also entweder ein Prädikat E+(xi, xj) ∈ pre(A1), so dass

E+(f(xi), f(xj)) 6∈ pre(A2) oder ein Prädikat E−(xi, xj) ∈ pre(A1), so dass

E−(f(xi), f(xj)) 6∈ pre(A2). Also kann man f(xi) nicht durch xi substitu-

ieren (denn dann gäbe es ein Prädikat in pre(A1), das es nicht in pre(A2)

gibt). Also existiert keine Substitution, so dass alle Prädikate aus pre(A1)

auch in pre(A2) vorkommen. Da A1, A2 ∈ ASTRIPS und es keine E�ekte

und keine Typen gibt (S2 und S3 also trivialerweise gelten), folgt hieraus

direkt A2 6⊆as A1.

Da die Abbildung zudem polynomiell in der Gröÿe der Kodierung der Gra-

phen ist, haben wir tatsächlich eine polynomielle Abbildungsreduktion an-

gegeben und somit die NP-Härte von ASSTRIPS gezeigt.

Aus ASSTRIPS ∈ NP und der NP-Härte von ASSTRIPS folgt die NP-
Vollständigkeit von ASSTRIPS.

Beispiel 7. Wir betrachten die beiden Graphen G1 und G2 aus Abbildung

5.1. O�ensichtlich existiert eine Isomorphie zwischen G1 und einem Subgraphen

von G2 (genau genommen sogar mehrere); es ist also (G1, G2) ∈ SI. Um dies zu
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Abbildung 5.1: Eingabe (G1,G2) von SI

Abbildung 5.2: G1 ist isomorph zu einem Subgraphen von G2.
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zeigen, wählen wir z.B. G′
2 = {{y1, y2, y4, y5}, {(y1, y2), (y1, y4), (y2, y4), (y4, y5)}}

und f = {x1 7→ y5;x2 7→ y4, x3 7→ y1, x4 7→ y2}. Dann existiert eine Kante in G1

zwischen xi und xj genau dann, wenn eine Kante in G′
2 zwischen f(xi) und f(xj)

existiert.

Wenden wir die oben beschriebene Abbildung auf G1 und G2 an, so erhalten wir

die beiden Aktionsschemata A1 und A2:

A1 = 〈 E+(x1, x2) ∧ E+(x2, x1) ∧ E+(x2, x3) ∧ E+(x3, x2)∧
E+(x2, x4) ∧ E+(x4, x2) ∧ E+(x3, x4) ∧ E+(x4, x3)∧
E−(x1, x3) ∧ E−(x3, x1) ∧ E−(x1, x4) ∧ E−(x4, x1),

(),

{x1 7→ Thing, x2 7→ Thing, x3 7→ Thing, x4 7→ Thing}〉

A2 = 〈 E+(y1, y2) ∧ E+(y2, y1) ∧ E+(y2, y3) ∧ E+(y3, y2)∧
E+(y2, y4) ∧ E+(y4, y2) ∧ E+(y4, y5) ∧ E+(y5, y4)∧
E+(y1, y4) ∧ E+(y4, y1) ∧ E+(y3, y5) ∧ E+(y5, y3)∧
E−(y1, y3) ∧ E−(y3, y1) ∧ E−(y1, y5) ∧ E−(y5, y1)∧
E−(y2, y5) ∧ E−(y5, y2) ∧ E−(y3, y4) ∧ E−(y4, y3),

(),

{y1 7→ Thing, y2 7→ Thing, y3 7→ Thing, y4 7→ Thing, y5 7→ Thing}〉

Wie sich leicht veri�zieren lässt, gilt A2[
x3

y1

x4

y2

x2

y4

x1

y5
] ⊆as A1 und damit nach Pro-

position 1 auch A2 ⊆as A1.

5.2 Komplexität von ASBOOL

Theorem 4 (Komplexität von ASBOOL). ASBOOL ist Σp
2-vollständig.

Wir beweisen ASBOOL ∈ Σp
2 durch die Angabe eines nichtdeterministischen poly-

nomiellen Veri�kationsalgorithmus, der ein propositionales SAT-Orakel verwen-

det, und die Σp
2-Härte von ASBOOL durch eine polynomielle Abbildungsreduktion

des als Σp
2-vollständig bekannten Problems 2-QBF auf ASBOOL (siehe Kapitel

3.3.2).

Zunächst noch drei dazu notwendige Propositionen:
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Proposition 2. Die Erfüllbarkeit einer FOL-Formel φ ohne Quantoren und oh-

ne funktionale Terme kann durch einen propositionalen SAT-Solver entschieden

werden.

Beweis 7 (Proposition 2). Da wir keine Quantoren haben, können wir jede

Kombination von Prädikatenname und Argumenten als eine atomare Aussage

betrachten. Dazu führen wir eine eindeutige Variable für jede solche Kombi-

nation ein und ersetzen in φ diese Kombination durch die neue Variable. Da-

zu kann man beispielsweise für ein Prädikat P (x1, x2, c) eine Variable mit dem

Namen P_x1_x2_c einführen und in φ jedes Auftreten von P (x1, x2, c) durch

P_x1_x2_c ersetzen (dies ist in polynomieller Zeit möglich). Haben wir alle Prä-

dikate ersetzt, so erhalten wir eine propositionale Formel φ′ und es gilt, dass φ′

erfüllbar ist genau dann, wenn φ erfüllbar ist.

Aus der mathematischen Logik ist folgende Proposition bekannt (siehe auch Bei-

spiel 8):

Proposition 3. Eine propositionale Formel φ′ kann in polynomieller Zeit in eine

erfüllbarkeitsäquivalente propositionale Formel φ′′ in konjunktiver Normalform

umgewandelt werden.

Wir verzichten an dieser Stelle auf einen formalen Beweis und zeigen statt dessen

anhand eines Beispiels, wie diese Umformung funktioniert:

Beispiel 8. Betrachte φ′ = (¬X ∨ Y ) ∨ ((X ∧ U) ∨ Z). Wir führen für jede

nichtatomare Subformel βi eine neue Variable Xβi
ein:

φ′ = (¬X︸︷︷︸
β1

∨Y )︸ ︷︷ ︸
β2

∨ ((X ∧ U)︸ ︷︷ ︸
β3

∨Z)

︸ ︷︷ ︸
β4︸ ︷︷ ︸

β5
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Hiermit bilden wir nun

φ′′′ = (Xβ1 ⇔ ¬X)∧ (da β1 = ¬X)

(Xβ2 ⇔ Xβ1 ∨ Y )∧ (da β2 = β1 ∨ Y )

(Xβ3 ⇔ X ∧ U)∧ (da β3 = X ∧ U)

(Xβ4 ⇔ Xβ3 ∨ Z)∧ (da β4 = β3 ∨ Z)

(Xβ5 ⇔ Xβ2 ∨Xβ4)∧ (da β5 = β2 ∨ β4)

Xβ5

φ′′′ besteht aus einer Konjunktion von linear in der Anzahl der nichtatomaren

Subformeln von φ′ vielen Äquivalenzen mit höchstens drei Variablen, die alle von

der Form 5.1, 5.2 oder 5.3 sind:

(X ⇔ ¬Y ) (5.1)

(X ⇔ (Y ∧ Z)) (5.2)

(X ⇔ (Y ∨ Z)) (5.3)

Diese Äquivalenzen können wir nun in polynomieller Zeit in konjunktive Normal-

form umformen:

5.1: (X ⇔ ¬Y ) ≡ (X ∨ ¬Y ) ∧ (¬X ∨ Y )

5.2: (X ⇔ (Y ∧ Z)) ≡ (X ∨ ¬Y ∨ ¬Z) ∧ (¬X ∨ ¬Y ) ∧ (¬X ∨ Z)

5.2: (X ⇔ (Y ∨ Z)) ≡ (¬X ∨ Y ∨ Z) ∧ (X ∨ ¬Y ) ∧ (X ∨ ¬Z)

Somit erhalten wir schlieÿlich

φ′′ = (Xβ1 ∨X) ∧ (¬Xβ1 ∨ ¬X)∧
(¬Xβ2 ∨Xβ1 ∨ Y ) ∧ (Xβ2 ∨ ¬Xβ1) ∧ (Xβ2 ∨ ¬Y )∧
(Xβ3 ∨ ¬X ∨ ¬U) ∧ (¬Xβ3 ∨X) ∧ (¬Xβ3 ∨ U)∧
(¬Xβ4 ∨Xβ3 ∨ Z) ∧ (Xβ4 ∨ ¬Xβ3) ∧ (Xβ4 ∨ ¬Z)∧
(¬Xβ5 ∨Xβ2 ∨Xβ4) ∧ (Xβ5 ∨ ¬Xβ2) ∧ (Xβ5 ∨ ¬Xβ4)∧
Xβ5

Proposition 4. Sei Ψ ≡ ∀y1, . . . , ymΦ(~y) eine 2-QBF-Formel ohne existenzquan-

ti�zierte Variablen. Dann ist die Formel Ψ′ ≡ ∃x∀y1, . . . , ym(x∧Φ(~y)) dazu äqui-

valent.
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Beweis 8 (Proposition 4). Wie in Kapitel 3.1.4 de�niert, gilt

∃x∀y1, . . . , ym(x ∧ Φ(~y)) ≡ (∀y1, . . . , ym(1 ∧ Φ(~y)))︸ ︷︷ ︸
α

∨ (∀y1, . . . , ym(0 ∧ Φ(~y)))︸ ︷︷ ︸
β

O�ensichtlich ist β unerfüllbar und α genau dann erfüllt, wenn Φ(~y) erfüllt ist.

Somit folgt die Behauptung.

Mit den Propositionen 2, 3 und 4 können wir nun Theorem 4 beweisen:

Beweis 9 (Theorem 4).

1. ASBOOL ∈ Σp
2

Wir haben eine Typhierachie T, eine Prädikaten-Inklusions-Hierachie P,

sowie zwei Aktionsschemata A und B gegeben und wollen entscheiden, ob

A ⊆as B gilt.

Sei t die Anzahl der Regeln in T, p die Anzahl der Axiome in P, a das

Maximum der beiden Anzahlen an Aktions-Parametern und u die Anzahl

unterschiedlicher Prädikate (wobei ein Prädikat P (~x) unterschiedlich zu ei-

nem Prädikat P ′(~x′) ist, wenn P 6= P ′ oder xi 6= x′i für ein i).

Wir geben einen nichtdeterministischen Algorithmus an, der ein propositio-

nales SAT-Orakel verwendet:

1) Wähle eine Substitution A′ von A und untersuche im Folgenden A′ ⊆as

B (dies ist der nichtdeterministische Teil).

2) Veri�ziere S1.

Dazu formen wir pre(A) und pre(B) wie in Beweis 7 in zwei proposi-

tionale Formeln φA und φB um. Als Nächstes müssen wir P für jedes

unterschiedliche Prädikat �instanzieren� (haben wir beispielsweise eine

Regel ∀~x(P (~x) ⇒ Q(~x)) und zwei Prädikate P (x1, c3) und P (c2, x4), so

führen wir die zwei propositionalen Formeln
(
¬P_x1_c3 ∨Q_x1_c3

)
und

(
¬P_c2_x4 ∨Q_c2_x4

)
ein).

Die entstehende Prädikaten-Inklusions-Hierarchie P′ hat die Gröÿe

u∗p, was polynomiell in der Gröÿe von P und der Anzahl unterschied-

licher Prädikate ist. Diese �Instanzierungen� bilden eine Konjunktion

φP.
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Dann wandeln wir φA, φB und φP wie in Beispiel 8 in drei proposi-

tionale Formeln φ′A, φ
′
B und φ′

P
in konjunktiver Normalform um und

veri�zieren mittels eines SAT-Orakels, ob φ′A ∧ ¬φB ∧ φ′P unerfüllbar

ist. Falls nein, geben wir nein zurück, falls ja, fahren wir mit 3) fort.

3) Veri�ziere S2.

Hierzu müssen wir zunächst eff(A) und eff(B) in polynomieller Zeit

vorverarbeiten:

Für alle (ci, ei) ∈ eff(A) testen wir für alle (cj, ej) ∈ eff(A), ob

ej ⇒ ei aus P folgt. Für jedes so gefundene (cj, ej) ∈ eff(A) setzen

wir ci := ci ∨ cj.
Dasselbe machen wir auch für eff(B).

Danach veri�zieren wir in polynomieller Zeit, ob es für jeden primitiven

E�ekt ei ∈ eff(B) einen E�ekt ej ∈ eff(A) gibt, so dass ej ⇒ ei und

ci ⇒ cj. Die Implikationen überprüfen wir analog wie in 3.

4) Veri�ziere S3.

In polynomieller Zeit möglich.

2. Σp
2-Härte von ASBOOL

Wir geben eine polynomielle Abbildungsreduktion von 2-QBF auf

ASBOOL an. Dazu bilden wir eine 2-QBF-Formel

Ψ = ∃x1, . . . , xn∀y1, . . . , ymΦ(~x, ~y)

auf zwei Aktionsschemata A,B ∈ ASBOOL so ab, dass A ⊆as B genau dann

gilt, wenn Ψ gültig ist (siehe auch Beispiel 9):

A und B sind Disjunktionen.

(a) Für jede existenzquanti�zierte Variable xi erzeugen wir einen Para-

meter xi in B und zwei Parameter v+
i und v−i in A mit typesB(xi) =

typesA(v+
i ) = typesA(v−i ) = Ti.

(b) Für jede allquanti�zierte Variable yi erzeugen wir einen Parameter yi

in B mit typesB(yi) = T−1.

(c) Für jede Variable xi erzeugen wir eine Formel (P (v+
i ) ⇔ >)∧(P (v−i ) ⇔

⊥ und fügen sie pre(A) hinzu.
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(d) Wir ersetzen jede Variable xi (yi) und jede Konstante ci in Φ(~x, ~y)

durch ein Prädikat P (xi) (P (yi)) bzw. P (ci) und fügen Φ(~x, ~y) mit

diesen Ersetzungen pre(B) hinzu.

(e) A und B haben keine E�ekte.

Der Einfachheit halber machen wir im Folgenden keinen Unterschied zwi-

schen einer Variablen x und einem Prädikat P (x) (gemäÿ Proposition 2).

Nach Anwendung der Abbildung erhalten wir also zwei Aktionsschemata A

und B, die folgendermaÿen aussehen:

A = 〈 (P (v+
1 ) ⇔ >) ∧ (P (v−1 ) ⇔ ⊥)

∧ . . .∧
(P (v+

n ) ⇔ >) ∧ (P (v−n ) ⇔ ⊥),

(),

{v+
1 7→ T1, v

−
1 7→ T1, . . . , v

+
n 7→ Tn, v

−
n 7→ Tn}〉

und

B = 〈 Φ(~x, ~y),

(),

{x1 7→ T1, . . . , xn 7→ Tn, y1 7→ T−1, . . . , ym 7→ T−1}〉

Wir zeigen jetzt: Ψ ist gültig genau dann, A ⊆as B.

�⇒�

Ψ ist gültig. Wir zeigen, dass dann A ⊆as B für die entstehenden

Aktionsschemata A und B gilt.

Aufgrund der Wahl der Typen (da wir keine Typhierarchie angegeben

haben, sind alle Typen disjunkt) können in A entweder v+
i durch xi

oder v−i durch xi substituiert werden � andere Substitutionen sind

nicht möglich.

Da Ψ = ∃x1, . . . , xn∀y1, . . . , ymΦ(~x, ~y) gültig ist, gibt es mindestens

eine Belegung α für {x1 . . . xn}, so dass ∀y1, . . . , ymΦ(α(~x), ~y) gültig

ist (*).

Wir betrachten die Substitution As von A, in der v+
i durch xi ersetzt

wurde, wenn α(xi) = 1 und v−i durch xi, wenn α(xi) = 0.
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O.B.d.A. sei α(xi) = 1 für alle 1 ≤ i ≤ n.

Wir betrachten die Kriterien aus Theorem 1: S2 ist trivialerweise er-

füllt, da A und B keine E�ekte haben. S3 ist erfüllt aufgrund der Wahl

unserer Substitution. Um also zu zeigen, dass A ⊆as B gilt, müssen

wir nur noch zeigen, dass S1 gilt:

(P (x1) ⇔ >) ∧ (P (v−1 ) ⇔ ⊥)

∧ . . .∧
(P (xn) ⇔ >) ∧ (P (v−n ) ⇔ ⊥)

⇒
Φ(~x, ~y)

Im Folgenden betrachten wir FOL-Atome als atomare propositionale

Aussagen (dies ist gerechtfertigt aufgrund von Proposition 2).

Wir machen eine Fallunterscheidung:

i. I 6|=
(
(P (x1) ⇔ >) ∧ (P (v−1 ) ⇔ ⊥)

∧ . . .∧
(P (xn) ⇔ >) ∧ (P (v−n ) ⇔ ⊥)

)
Dann gilt S1 trivialerweise.

ii. I |=
(
(P (x1) ⇔ >) ∧ (P (v−1 ) ⇔ ⊥)

∧ . . .∧
(P (xn) ⇔ >) ∧ (P (v−n ) ⇔ ⊥)

)
Dann muss Φ(~x, ~y) erfüllt sein, damit S1 gilt.

In (*) hatten wir festgestellt, dass für mindestens eine Belegung

α für {x1 . . . xn} gilt, dass ∀y1, . . . , ymΦ(α(~x), ~y) gültig ist und

wir hatten o.B.d.A. dieses α so gewählt, dass α(xi) = 1 für alle

1 ≤ i ≤ n.

Da hier genau diese Belegung α für die existenzquanti�zierten Va-

riablen erzwungen wird, folgt, dass Φ(~x, ~y) gilt.

Somit folgt also auch S1 und damit A ⊆as B.

�⇐�

A ⊆as B gilt für die entstehenden Aktionsschemata A und B. Wir

zeigen, dass dann Ψ gültig ist.
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Da A ⊆as B gilt, gilt nach Theorem 1 auch pre(As) ⇒ pre(B) für eine

Substitution As von A.

Da durch die Art der Aktionsschemata für alle existenzquanti�zierten

Variablen aus Ψ ein Wahrheitswert festgelegt ist, muss dann auch Ψ

gelten.

Da die Abbildung o�ensichtlich zudem polynomiell in der Länge von Ψ

ist, handelt es sich tatsächlich um eine polynomielle Abbildungsreduktion.

Somit haben wir die Σp
2-Härte von ASBOOL gezeigt.

Aus ASBOOL ∈ Σp
2 und der Σp

2-Härte von ASBOOL folgt natürlich die Σp
2-

Vollständigkeit von ASBOOL.

Beispiel 9. Wir betrachten die 2-QBF-Formel Ψ = ∃x1∀y1(¬y1∨x1). Übersetzen

wir Ψ in reine Aussagenlogik, so erhalten wir Ψ′ = ((¬1∨ 1)∨ (¬1∨ 0))∧ ((¬0∨
1) ∨ (¬0 ∨ 0)) ≡ (1 ∨ 0) ∧ (1 ∨ 1) ≡ 1 ∧ 1 ≡ 1. Ψ ist also gültig.

Wenden wir die oben beschriebene Abbildung auf Ψ an, so erhalten wir die beiden

Aktionsschemata
A = 〈(P (v+

1 ) ⇔ >)∧
(P (v−1 ) ⇔ ⊥),

(),

{v+
1 7→ T1, v

−
1 7→ T1}〉

und
B = 〈¬P (y1) ∨ P (x1),

(),

{x1 7→ T1, y1 7→ T−1}〉

Um jetzt zu entscheiden, ob A ⊆as B gilt, müssen wir zunächst entscheiden,

ob es eine Substitution As von A gibt, so dass pre(As) ⇒ pre(B) gilt, ob also

pre(As) ∧ ¬pre(B) unerfüllbar ist.

Es gibt zwei mögliche Substitutionen von A: A[ x1

v−1
] und A[ x1

v+
1

].

Betrachten wir zunächst A[ x1

v−1
]:

Wir untersuchen, ob (P (v+
1 ) ⇔ >)∧(P (x1) ⇔ ⊥)∧¬(¬P (y1)∨P (x1)) unerfüllbar

ist. Mit {P (v+
1 ) 7→ 1, P (x1) 7→ 0, P (y1) 7→ 1} �nden wir jedoch eine Belegung.
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Somit gilt nicht A[ x1

v−1
] ⊆as A.

Betrachten wir jetzt A[ x1

v+
1

]:

Wir untersuchen, ob (P (x1) ⇔ >)∧(P (v−1 ) ⇔ ⊥)∧¬(¬P (y1)∨P (x1)) unerfüllbar

ist. Für jede Belegung muss hier o�ensichtlich P (x1) 7→ 1 und P (v−1 ) 7→ 0 gelten.

Somit wird das Konjunkt ¬(¬P (y1)∨P (x1)) immer 0 und damit (P (x1) ⇔ >)∧
(P (v−1 ) ⇔ ⊥) ∧ ¬(¬P (y1) ∨ P (x1)) unerfüllbar.

Somit gilt pre(A[ x1

v+
1

]) ⇒ pre(B). Da o�ensichtlich auch S2 und S3 gelten, gilt

auch A[
v+
1

x1
] ⊆as A und damit nach Theorem 1 auch A ⊆as B.

5.3 Komplexität von ASADL

In AADL erlauben wir zusätzlich zu den in ABOOL erlaubten Operatoren noch die

Existenz- und die Allquanti�zierung in der Vorbedingung der Aktion sowie den

Vorbedingungen der E�ekte (siehe De�nition 6). Somit handelt es sich bei diesen

Vorbedingungen um beliebige FOL-Formeln. Auch wenn eine Objekt-Domäne

stets aus einer endlichen Anzahl von Objekten besteht (siehe De�nition 2), wird

ASADL dadurch unentscheidbar:

Theorem 5 (Komplexität von ASADL). ASADL ist unentscheidbar.

Beweis 10 (Theorem 5). Der Satz von Trakhtenbrot [Trakhtenbrot, 1950] be-

sagt, dass es nicht entscheidbar ist, ob eine FOL-Formel im Endlichen erfüllbar

ist. Somit ist es auch nicht entscheidbar, ob eine FOL-Formel im Endlichen gül-

tig ist. Insbesondere ist es also nicht entscheidbar, ob pre(A) ⇒ pre(B) gilt und

somit wegen Theorem 1 auch nicht, ob A ⊆as B gilt.



Kapitel 6

E�ziente Algorithmen für das

Subsumptions-

Entscheidungsproblem

In Kapitel 5 haben wir gesehen, dass das Subsumptions-Entscheidungsproblem

eingeschränkt auf Aktionsschemata der Klassen ASTRIPS beziehungsweise ABOOL

NP-vollständig beziehungsweise Σp
2-vollständig ist.

Es ist also recht wahrscheinlich, dass ein �naiver� Algorithmus zum Scheitern

verurteilt ist, so dass wir uns darauf konzentrieren sollten, Algorithmen zu �nden,

die in der Praxis meistens schneller sind.

6.1 Algorithmus für ASSTRIPS

Intuitiv gesehen ist die NP-Vollständigkeit von ASTRIPS darin begründet, dass

man für alle zulässigen Substitutionen die syntaktischen Kriterien aus Theorem

2 überprüfen muss � dies sind potentiell exponentiell viele in der Anzahl der

Parameter der Aktionsschemata. Im Worst Case (wenn A nicht von B subsumiert

wird oder die richtige Substitution erst als Letzte gefunden wird), muss man alle

Substitutionen durchprobieren.
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Algorithmus :checkSubsumptionStrips1

Eingabe : Action super, Action sub, PredicateInclusions predIncl

Ausgabe : boolean isSubsumed?

wenn Es gibt mehr Parameter in super als in sub dann2

return false;3

Bilde Menge possibleSubs aller möglichen Substitutionen;4

wenn Es gibt für eine Variable in super keine in sub mit selbem5

Typ/Subtyp dann

return false;6

Erstelle Array C1 aller Atome in pre(super);7

Erstelle Array C2 aller Atome in pre(sub);8

Erstelle Array E1 aller Atome in e�(super);9

Erstelle Array E2 aller Atome in e�(sub);10

Vereinige C1 und E1 zu A1 (Umbenennung der Atomnamen bei11

Gleichheit);

Vereinige C2 und E2 zu A2 (Umbenennung der Atomnamen bei12

Gleichheit);

return checkSubsumptionRec(A1,0,A2,usedSubs,possibleSubs,predIncl);13

Algorithmus 1 : checkSubsumptionStrips

Glücklicherweise kann man in vielen praktischen Fällen zusätzliche Einschrän-

kungen an die zulässigen Substitutionen machen.

Zunächst gilt, dass A mindestens so viele Parameter wie B haben muss, denn

jedes Atom in pre(As) (eff(As)) muss auch in pre(B) (eff(B)) vorkommen.

Dies ist aber nur möglich, wenn für alle Parameter x ∈ S(As) auch x ∈ S(B)

gilt, wenn also alle Parameter von As auch Parameter von B sind, was wiederum

nur möglich ist, wenn A mindestens so viele Parameter wie B hat.

Weiterhin kann man ausnutzen, dass viele Aktionsschemata typisierte Parameter

haben: Für jede Substitution As von A gilt, dass ein Parameter x aus S(A) nur

durch einen Parameter y aus S(B) substituiert werden kann, wenn typesA(x) ⇒
typesB(y) aus der gegebenen Typhierarchie T folgt (wenn also der Typ von x
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Algorithmus :checkSubsumptionRecStrips1

Eingabe : Array[Atoms] A1, index idx, Array[Atoms] A2,

Array[Substitutions] usedSubs, Array[Substitutions]

possibleSubs, PredicateInclusions predIncl

Ausgabe : boolean isSubsumed?

wenn idx gröÿer als Länge von A1 dann2

return true;3

sonst4

currentAtom = A1[idx];5

für Alle Atome derivedAtom in A2 tue6

wenn derivedAtom folgt in predIncl aus currentAtom;7

dann8

Suche passende Substitution s der Parameter von currentAtom9

und derivedAtom;

wenn s gefunden dann10

erweitere usedSubs um s;11

bool=checkSubsumptionRec(A1,idx+1,A2,usedSubs,12

possibleSubs,predIncl);13

wenn bool=true dann14

return true;15

sonst16

return false;17

sonst18

return false;19

return false;20

Algorithmus 2 : checkSubsumptionRecStrips
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ein Untertyp vom Typen von y ist), denn sonst gäbe es für eine Domäne ∆

eine Aktion a ∈ Actions∆(A), für die es keine Aktion b ∈ Actions∆(B) gibt, so

dass a ⊆as b gilt. Somit lassen sich alle Substitutionen As von A, in denen ein

Parameter x aus S(A) durch einen Parameter y aus S(B) ersetzt wurde, so dass

diese Eigenschaft nicht gilt, ausschlieÿen.

Noch gröÿeren Nutzen in der Praxis hat meist eine weitere für die Zulässigkeit

der Substitution notwendige Eigenschaft:

Ein Parameter y, der in einem Prädikat P in pre(B) (beziehungsweise eff(B))

an Stelle i als Argument vorkommt, muss auch in einem Prädikat P ′ in pre(A)

(beziehungsweise eff(A)) an Stelle i vorkommen, so dass P in P aus P ′ folgt.

Im Idealfall taucht jedes Prädikat pro Aktionsschema nur einmal auf und P ist

leer, denn dann gibt es höchstens eine zulässige Substitution.

Durch diese notwendige Eigenschaft lässt sich die Anzahl der zulässigen Substi-

tutionen in den meisten praktischen Fällen massiv reduzieren.

Die beiden gerade vorgestellten Ideen sind in den Algorithmen 1 und 2 in Pseudo-

code festgehalten. Dabei übernimmt Algorithmus 1 die Vorarbeit (unter anderem

schränkt er die zulässigen Substitutionen auf jene ein, die die eben beschriebe-

ne Typ-Eigenschaft erfüllen) und ruft dann den rekursiven Algorithmus 2 auf.

Algorithmus 2 ist ein Backtracking-Algorithmus, der sich ähnlich wie die Davis-

Putnam-Prozedur verhält: Zu jedem Prädikat P (~x) ∈ pre(A) wird ein Prädikat

P ′(~y) gesucht, so dass P ′ aus P folgt. Dann werden die Argumente ~y von P ′ durch

die Argumente ~x von P ′ substituiert (Konstanten müssen natürlich gleich sein).

Sind diese Substitutionen möglich und konsistent zu den bereits durchgeführten

Substitutionen, so wird mit dem nächsten Prädikat fortgefahren. Ist eine sol-

che Substitution nicht möglich oder inkonsistent zu einer bereits durchgeführten

Substitution, so wird ein Backtracking-Schritt gemacht und ein anderes Prädikat

gewählt. Tritt der oben erwähnte Idealfall ein, dass jedes Prädikat nur einmal

vorkommt und P leer ist, so erhalten wir auf diese Weise eine lineare Laufzeit.
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Algorithmus :CheckSubsumptionBool1

Eingabe : Action super, Action sub

Ausgabe : boolean isSubsumed?

generalCondE�ects=extractConditionalPrimitiveE�ects(generalAction);2

speci�edCondE�ects=extractConditionalPrimitiveE�ects(speci�edAction);3

Bilde Menge possibleSubs aller möglichen Substitutionen;4

Instanziere Prädikaten-Inklusionen in predInclInst;5

Fasse gleiche E�ekte zusammen;6

return checkSubsumptionRec(pre(generalAction), pre(speci�edAction),7

generalCondE�ects, 0, speci�edCondE�ects, possibleSubstitutions,

usedSubstitutions, predInclInst);
Algorithmus 3 : checkSubsumptionBool

6.2 Algorithmus für ASBOOL

In ASSTRIPS galt, dass A mindestens so viele Parameter haben muss wie B. Diese

Forderung müssen wir jetzt leider aufgeben. Betrachte hierzu Beispiel 10.

Beispiel 10. Es gelte A ⊆as B. Dann lässt sich keine Aussage über das Verhältnis

der Anzahlen der Parameter der beiden Aktionsschemata machen:

1. A kann genau so viele Parameter wie B haben: A = 〈P (x), (), {x 7→ T}〉
und B = 〈P (x), (), {x 7→ T}〉

2. A kann mehr Parameter als B haben: A = 〈P (x) ∧ P (y), (), {x 7→ T, y 7→
T}〉 und B = 〈P (z), (), {z 7→ T}〉

3. A kann weniger Parameter als B haben: A = 〈P (x), (), {x 7→ T}〉 und

B = 〈P (y) ∨ P (z), (), {y 7→ T, z 7→ T}〉

Aus Beispiel 10 lässt sich auch ablesen, dass es im Allgemeinen nicht notwendig

ist, alle Variablen aus B zu substituieren.

Wir können jedoch die Backtracking-Technik, die für den Algorithmus für

ASSTRIPS verwendet wurde, eingeschränkt weiterhin benutzen. Zwar lässt sich
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Algorithmus :unsat1

Eingabe : Condition cond

Ausgabe : boolean isUnsatis�able?

cond'=createSATequivalentCond(cond);2

cond�=createDIMACSformat(cond�);3

wenn (solve(cond�)) dann4

return false;5

sonst6

return true;7

Algorithmus 4 : unsat

nicht mehr aussagen, dass für jedes Atom in pre(As) ein Atom in pre(B) vor-

kommen muss, so dass deren Argumente substituierbar sein müssen, dies gilt

aber jetzt für jeden E�ekt, denn diese müssen atomar sein.

Wenn wir also zunächst S2 testen und keine passende Substitution �nden, können

wir den Test an dieser Stelle abbrechen. Gibt es jeden E�ekt nur einmal und P

ist leer, so erhalten wir also auch hier eine lineare Laufzeit.

Zwei Dinge sind noch zu beachten:

Zunächst wollen wir ja für den Test pre(A) ⇒ pre(B) einen propositionalen SAT-

Solver benutzen. Deshalb müssen wir die Prädikaten-Inklusions-Axiome (die ja

allquanti�ziert sind) für jedes vorkommende Prädikat instanzieren.

Auÿerdem müssen wir den Fall beachten, dass ein E�ekt zweimal mit unterschied-

lichen Vorbedingungen auftritt. Deshalb müssen wir solche E�ekte zunächst zu-

sammenfassen. Wie dies geschieht, illustriert Beispiel 11.

Beispiel 11. Wir haben ein Aktionsschema

A = 〈P (x),

(P1(x) � E1(x)) ∧ (P2(x) � E2(x)) ∧ (P3(x) � E3(x)),

{x 7→ Thing}〉

und eine Prädikaten-Inklusions-Hierarchie

P = {E1 ⇒ E2, E2 ⇒ E3}
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gegeben. Dann erweitern wir A wie folgt zu A′:

A′ = 〈P (x),

(P1(x) � E1(x)) ∧ (P2(x) ∨ P1(x) � E2(x)) ∧ (P3(x) ∨ P2(x) ∨ P1(x) � E3(x)),

{x 7→ Thing}〉
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Algorithmus :CheckSubsumptionRecBool1

Eingabe : Precondition preSuper, Precondition, preSub, ConE�ects

e�Super, int idx, ConE�ects e�Sub, Subs possSubs, Subs

usedSubs, PredInclusions predInclInst

Ausgabe : boolean isSubsumed?

wenn idx==genE�.length dann2

für alle zusätzlichen Subs s tue3

wenn unsat((and (not(preSuper)) preSub predInclInst)[s]) dann4

Merke s in usedSubs;5

return true;6

sonst7

return false;8

nehme nächsten E�ekt e in e�Super;9

für E�ekte e' in e�Sub tue10

wenn ((e'.predicate == e.predicate) and(Parameter lassen sich durch11

s' substituieren)) dann

merke s' in usedSubs;12

für zusätzliche Subs s� tue13

wenn unsat((and (not(cond(e'))) cond(e) predInclInst)[s�])14

dann

merke s� in usedSubs;15

bool = checkSubsumptionRec(preSuper, preSub, e�Super,16

idx+1, e�Sub, possSubs, usedSubs);

wenn bool==true dann17

return true;18

sonst19

entferne s� aus usedSubs;20

continue;21

entferne s' aus usedSubs;22

return false;23

Algorithmus 5 : checkSubsumptionRecBool



Kapitel 7

Implementation

7.1 PDDL

Für die Implementation der in Kapitel 6 beschriebenen Algorithmen benötigen

wir natürlich zunächst einmal eine Repräsentationssprache für Aktionen. Sehr gut

geeignet für diese Zwecke ist die Planning Domain De�nition Language (PDDL),

welche 1998 von Drew McDermot entworfen wurde [McDermott, 1998] und seit-

dem kontinuierlich weiterentwickelt wird. Mittlerweile existiert Version 3.0 [Gere-

vini und Long, 2006], welche im Rahmen der International Planning Competition

2006 eingesetzt wurde. PDDL basiert auf einer Standardisierung des STRIPS-

Formalismus, verfügt jedoch auch über zahlreiche weitere Konstrukte wie z.B.

numerische Fluenten, zeitabhängige Aktionen oder abgeleitete Prädikate. Heut-

zutage gilt PDDL als Standard für die Repräsentation und den Austausch von

Planungsdomänen.

Ein Planungsproblem wird zur Formalisierung in PDDL aufgeteilt in eine Do-

mänenbeschreibung, die - z.B. durch parametrisierte Aktionen - das Verhalten ei-

ner Domäne beschreibt, sowie eine Problembeschreibung, welche spezi�sche Ob-

jekte, den Startzustand, das Ziel, sowie eine Metrik, mit der die Qualität von

Plänen ermittelt werden kann, enthält.

Im Folgenden beschränken wir uns auf die Teilfragmente von PDDL, durch die

wir alle Aktionsschemata aus ABOOL beschreiben können, wobei wir als boole-
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sche Operatoren der Einfachheit halber nur and, or und not (und nicht imply)

verwenden.

Zur Darstellung von Prädikaten-Inklusions-Axiomen verwenden wir die Syntax

der abgeleiteten Prädikate [Edelkamp und Ho�mann, 2004], wobei wir diese ge-

mäÿ unserer De�nition der Prädikaten-Inklusions-Axiome einschränken - zusätz-

lich gehen wir davon aus, dass beide Prädikate dieselben Argumente besitzen.

Dabei verzichten wir auf die in PDDL verwendete Konvention einer strikten Se-

paration von abgeleiteten und durch Aktionen veränderbare Prädikate.

Das jeweils erste Prädikat einer Prädikaten-Inklusions-De�nition ist immer wahr,

wenn das zweite Prädikat wahr ist.

7.2 PDDL-Modell

Wir verwenden ein objektorientiertes Modell der PDDL-Syntax von ASBOOL.

Dieses PDDL-Modell wurde in Java implementiert (siehe die UML-Diagramme

in Anhang A). Es besteht aus den Paketen condition, effect und pddlmodel.

Das Herzstück von condition ist die abstrakte Klasse Condition. AndCondition,

OrCondition und NotCondition sind aus Condition abgeleitet und verwenden

als Instanzvariablen Listen von Condition-Objekten. Somit ist es möglich, Me-

thoden wie zum Beispiel das Ausgeben einer Condition auf dem Bildschirm oder

auch das Umwandeln einer Condition in eine Normalform (siehe hierzu Kapitel

7.3.2) rekursiv und e�zient zu implementieren.

Für Details zum condition-Paket siehe das UML-Diagramm A.1 in Anhang A.

Analog zum condition-Paket wurde das effect-Paket erstellt, siehe hierzu das

UML-Diagramm A.2 in Anhang A.

Die zentral Klasse im Paket pddl-model ist die Klasse DomainDescription. Für

Details siehe das UML-Diagramm A.3 in Anhang A.
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7.2.1 PDDL-Parser

Die Klasse DomainDescription des Paketes pddl-model stellt Methoden zur

Verfügung, durch die eine Domänenbeschreibung neu erzeugt werden kann. Für

die Praxis ist es jedoch wichtig, dass man zusätzlich die Möglichkeit hat, bereits

vorhandene PDDL-Domänen einzulesen und daraus ein objektorientiertes Modell

zu erstellen.

Diese Möglichkeit wird durch die Implementation eines PDDL-Parsers gegeben.

Dieser wurde mit Hilfe des Java-Parsergenerators javacc [javacc, 2007] im Paket

parser implementiert. javacc generiert aus einer De�nitionsdatei einige Java-

Klassen, unter anderem die Klasse PDDL-Parser, die eine PDDL-Domänen-Datei

einliest und durch geeignete semantische Anweisungen ein entsprechendes PDDL-

Modell generiert.

7.3 SubsumptionChecker

Im Paket subsumptionchecker be�ndet sich unter anderem die Klasse

SubsumptionChecker, die zunächst mit Hilfe des Parsers eine als Kommando-

zeilenargument übergebene PDDL-Domänen-Datei einliest und daraus ein objek-

torientiertes PDDL-Modell erzeugt. Anschlieÿend lassen sich durch Verwendung

der von STRIPSChecker und BOOLChecker bereitgestellten Methoden Subsump-

tionsprobleme von Aktionsschemata aus ASTRIPS beziehungsweise ABOOL ent-

scheiden.

7.3.1 STRIPSChecker

Die statische Klasse STRIPSChecker stellt die Methode checkSubsumption zur

Verfügung, die den Algorithmus 1 implementiert.
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7.3.2 BOOLChecker

Die statische Klasse BOOLChecker stellt die Methode checkSubsumption zur Ver-

fügung, die den Algorithmus 3 implementiert.

Für den Erfüllbarkeitstest von booleschen Formeln wird die java-Bibliothek sat4j

[sat4j, 2007] verwendet.

An dieser Stelle gehen wir exemplarisch auf zwei Details der Implementierung

ein:

createSATPreservingFormula

Mittels dieser Methode wird aus einer booleschen Formel eine erfüllbarkeitsäqui-

valente Formel in konjunktiver Normalform erzeugt (siehe Proposition 3). Dabei

wird die objektorientierte Modellierung einer booleschen Formel ausgenutzt (siehe

Abbildung A.1).

Zusätzlich benötigt werden hierfür die Klasse VarNameMgr, die neue Prädikaten-

Namen erzeugt und die Subklassen der abstrakten Klasse Equivalence

(AndEquivalence, OrEquivalence und NotEquivalence), die Instanzen der drei

Arten von Äquivalenzen

(X ⇔ ¬Y )

(X ⇔ (Y ∧ Z))

(X ⇔ (Y ∨ Z))

repräsentieren. Diese Klassen verfügen unter anderem über eine Methode

translateToDimacs, die eine Äquivalenz in konjunktiver Normalform und in der

von sat4j geforderten DIMACS-Syntax ausgibt.

Die Methode bekommt eine Formel (repräsentiert durch ein Objekt c der Klasse

Condition) übergeben und liefert einen Prädikaten-Namen zurück. Sie ist rekur-

siv de�niert:

• c ist Objekt der Klasse EmptyCondition

Es werden neue Prädikate P1, P2 und P3 und zwei Äquivalenzen erzeugt:
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P2 ⇔ ¬P3 und P1 ⇔ P2 ∨ P3. Dann wird P1 zurückgegeben (P1 ist somit

immer wahr).

• c ist Objekt der Klasse PrimitiveCondition

Das primitive Prädikat wird zurückgegeben.

• c ist Objekt der Klasse AndCondition

Die Anzahl n der Konjunkte wird bestimmt und danach vier Fälle unter-

schieden:

� n = 0

createSATPreservingFormula wird für eine neu erzeugtes Objekt der

Klasse EmptyCondition aufgerufen und dessen Rückgabewert zurück-

gegeben.

� n = 1

createSATPreservingFormula wird für das eine Konjunkt aufgerufen

und dessen Rückgabewert zurückgegeben.

� n = 2

createSATPreservingFormula wird für beide Konjunkte aufgeru-

fen und aus deren Rückgabewerten P1 und P2 und einem mittels

VarNameMgr neu erzeugten Prädikat P3 wird ein neues Objekt der

Klasse AndEquivalence erstellt, dass die Äquivalenz P3 ⇔ P1 ∧ P2

repräsentiert. Anschlieÿend wird P3 zurückgegeben.

� n > 2

createSATPreservingFormula wird für das erste Konjunkt und für c

ohne das erste Konjunkt aufgerufen und aus deren Rückgabewerten P1

und P2 und einem mittels VarNameMgr neu erzeugten Prädikat P3 wird

ein neues Objekt der Klasse AndEquivalence erstellt, dass die Äquiva-

lenz P3 ⇔ P1∧P2 repräsentiert. Anschlieÿend wird P3 zurückgegeben.

Analog zum

• c ist Objekt der Klasse OrCondition

Analog zum vorhergehenden Fall.
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DerivedPredicates

Ein Objekt der Klasse DomainDescription besitzt zwei getrennte Repräsen-

tationen einer Prädikaten-Inklusions-Hierarchie. In der ersten werden nur die

Prädikaten-Inklusions-Axiome, die in der PDDL-Datei stehen, gespeichert, wäh-

rend in der anderen auch alle implizit vorhandenen Axiome explizit gespeichert

werden.

Durch die zweite Variante ist es möglich, in linearer Zeit zu testen, ob ein Prä-

dikat aus einem anderen Prädikat folgt, indem man einfach jedes Axiom einmal

betrachtet.

Die erste Variante hält die Gröÿe der Instanzierungen der Axiome, die in

BOOLChecker gemacht werden, möglichst klein.

Um die zweite Variante aus der ersten zu erzeugen und konsistent zu halten, wird

diese nach jedem Einfügen eines neuen Axioms durch eine rekursive Prozedur

aktualisiert.



Kapitel 8

Zusammenfassung

8.1 Ergebnisse

Ziel dieser Arbeit war es, die Subsumption deterministischer Aktionsschemata zu

untersuchen.

Dazu wurde zunächst der Subsumptionsbegri� zweier Aktionsschemata formal

eingeführt; hierbei wurde die sogenannte Abstraktions-Subsumption gewählt, bei

der eine Aktion A von einer Aktion B abstrakt subsumiert wird (A ⊆as B), wenn

A eine speziellere Vorbedingung als B hat und alle E�ekte, die durch B entstehen,

auch durch A entstehen. Diese De�nition umfasst für STRIPS-Aktionsschemata

zum Beispiel die De�nition von Knoblock [Knoblock, 1994].

Anschlieÿend wurde für Aktionsschemata ohne allquanti�zierte E�ekte ein syn-

taktisches Kriterium hergeleitet, mit dessen Hilfe das Subsumptionsproblem ent-

schieden werden kann. Somit ist es möglich, das Subsumptionsproblem losgelöst

von den unendlich vielen in dessen De�nition verwendeten Objekt-Domänen zu

untersuchen.

Es wurde dargestellt, warum eine Modellierung von Aktionsschemata in OWL

[McGuinness und van Harmelen, 2004] wünschenswert wäre und warum eine sol-

che Modellierung unter einigen als notwendig betrachteten Voraussetzungen nicht

möglich erscheint.
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Es wurde dann die Komplexität des Subsumptionsproblemes untersucht. Da-

bei wurde bewiesen, dass das Subsumptionsproblem NP-vollständig ist, wenn

man die Ausdrucksmächtigkeit der beteiligten Aktionsschemata auf das STRIPS-

Fragment [Fikes und Nilsson, 1971] beschränkt, Σ2
p-vollständig, wenn man Akti-

onsschemata mit booleschen Operatoren aber ohne Quantoren zulässt und un-

entscheidbar, wenn es sich um ADL-Aktionsschemata [Pednault, 1989] handelt.

Anschlieÿend wurden Algorithmen für die ersten beiden Fälle vorgestellt und

implementiert.

8.2 Ausblick

Aufbauend auf den Ergebnissen dieser Arbeit kann man eine Reihe weiterer Fra-

gestellungen de�nieren.

Von Interesse wäre zum Beispiel die Komplexität des Subsumptionsproblems

zweier boolescher Aktionsschemata, die allquanti�zierte E�ekte verwenden. Man

könnte empirisch untersuchen, ob Näherungsalgorithmen für das Subsumptions-

problem zweier ADL-Aktionsschemata in der Praxis nützlich sind oder sich rele-

vante Spezialfälle dieses Problemes de�nieren lassen, für die es entscheidbar wird.

Aufgeworfen wird auch die Frage, inwieweit sich das Konzept der Prädikaten-

Inklusions-Axiome erweitern lässt, ohne unentscheidbar zu werden, beziehungs-

weise wie komplex das Subsumptionsproblem für solche Erweiterungen wird.
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Anhang A

UML-Diagramme
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Abbildung A.1: Package condition
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Abbildung A.2: Package e�ect
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Abbildung A.3: Package pddlmodel


