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Zusammenfassung

Handlungsplanung mit temporal erweiterten Zielen ist eine echte Verallgemeinerung klas-
sischer Handlungsplanung, die es nicht nur erlaubt, die Eigenschaften eines Zielzustandes,
sondern der gesamten Planausfithrung zu spezifizieren.

In der vorliegenden Arbeit stellen wir ein neues Verfahren zur Handlungsplanung mit tem-
poral erweiterten Zielen durch aussagenlogische Erfiillbarkeitstests vor, das zur Erhohung
der Planungseffizienz parallele Operatoren erlaubt.

Das Verfahren liasst bei der Suche nach einem Plan, dessen Ausfithrung eine beliebige LTL-
Formel ohne Nexttime-Operator erfiillt, parallele Operatoren zu, indem es in die aussagen-
logische Kodierung des Planungsproblems eine Bedingung aufnimmt, die gewéhrleistet, dass
es zu der parallelen Ausfithrung jedes Planes, der einer erfiillenden Belegung der Kodierung
entspricht, mindestens eine zuléssige Linearisierung gibt, die die gegebene LTL-Spezifikation
genau dann erfiillt, wenn die parallele Ausfithrung dies tut.

In unseren Experimenten schnitt das Verfahren sowohl im Hinblick auf die Anzahlen von
Zeitpunkten in der parallelen Planausfithrung als auch auf die Laufzeiten des Planers in fast
allen Féllen mindestens so gut ab wie ein entsprechendes Verfahren, das nur sequentielle
Pléne erzeugt. Im besten Fall war es dem sequentiellen Planer beziiglich beider Kriterien
jeweils um den Faktor 2 iiberlegen.

Unsere Ergebnisse stellen einerseits eine Verallgemeinerung der von Rintanen, Heljanko und
Niemeld [2005] angegebenen effizienten Kodierungen klassischer Handlungsplanung als aus-
sagenlogische Erfiillbarkeitstests auf Planung mit temporal erweiterten Zielen dar. Anderer-
seits kann das Verfahren zur Steigerung der Effizienz von symbolischen LTL-Modellpriifern
dienen, die mit einer Ubersetzung in das aussagenlogische Erfiillbarkeitsproblem arbeiten.
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Abstract

Planning with temporally extended goals is a proper generalization of classical planning,
allowing not only the specification of the properties of a goal state but also of the whole
plan execution.

In this work we introduce a new method for planning with temporally extended goals as
propositional satisfiability, using parallel operators to increase planning efficiency.

The method admits parallel operators in the search for a plan the execution of which satisfies
an arbitrary LTL formula without next time operator by incorporating into the propositional
encoding a condition ensuring that for the execution of each parallel plan there always exists
an admissible linearization satisfying the given LTL specification if an only if the parallel
execution does so.

In almost all of our experiments the new method performed at least as good as the corre-
sponding method computing only sequential plans with respect to the number of time points
in the parallel plan as well as with respect to the runtimes of the planner. In the best case
the new method outperformed the sequential planner by a factor of 2 with respect to both
criteria.

On the one hand our results constitute a generalization of the efficient encoding of classical
planning as propositional satisfiability given by Rintanen, Heljanko and Niemeld [2005] to
planning with temporally extended goals. On the other hand our encoding can serve for
improving the efficiency of symbolic bounded model checking tools for LTL formulae using
a reduction to propositional satisfiability.
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Kapitel 1.
Einleitung

1.1. Motivation

1.1.1. Handlungsplanung

Die Erforschung automatisierter Handlungsplanung [Nau, Ghallab und Traverso, 2004] im
Bereich der Kiinstlichen Intelligenz [Russell und Norvig, 2003] hat den Anspruch, Maschinen
dazu zu befihigen, aus ihrem Wissen iiber ihr eigenes Kénnen und iiber den relevanten Teil
ihrer Umwelt sowie aus einer Zielvorgabe einen Plan zu entwickeln, dessen Ausfithrung das
vorgegebene Ziel erreicht.

Planungsdoménen konnen sich unter anderem darin unterscheiden, wieviele Agenten be-
trachtet werden miissen, wieviel Wissen ein Agent zu jedem Zeitpunkt iiber seine Umwelt
besitzt, wieviele verschiedene Zustédnde die Umwelt annehmen kann, wie zuverléssig die Fol-
gen einer Aktion vorhergesagt werden kénnen und welcher Art die Zielvorgabe fiir den Agen-
ten ist. Die Vorgabe kann etwa sein, einen Plan zu finden, der die Welt in einen wiinschens-
werten Zielzustand versetzt (Erreichbarkeitsziel), oder einen Plan zu finden, dessen gesamte
Ausfithrung, d. h. die Abfolge der Weltzusténde, die sich wéhrend der Ausfithrung des Plans
ergibt, bestimmte Eigenschaften besitzt.

Macht man an die Doméne, in der die Planung stattfinden soll, die Einschrénkungen, dass die
Umgebung, in der der Agent handelt, dem Agenten zu jedem Zeitpunkt vollsténdig bekannt,
endlich, diskret und statisch, d. h. nur vom betrachteten Agenten selbst verinderbar, ist und
die Aktionen deterministisch sind, so spricht man von klassischem Planen.

Man spricht von doménenspezifischem Planen, wenn die Doméne, der die Probleminstan-
zen angehoren, im Voraus bekannt ist, und somit Planungsalgorithmen entwickelt werden
konnen, die besondere Eigenschaften der Doméne bei der Suche nach Pldnen beriicksichtigen
konnen. Im doménenunabhéngigen Planen sind nur abstrakte Eigenschaften von Doménen
wie etwa die Endlichkeit des Zustandsraums oder der Determinismus der Zustandsiibergédnge
vorgegeben. Die Eingabe fiir einen Planungsalgorithmus besteht dann nicht nur aus einer
Probleminstanz, sondern auch aus einer Beschreibung der Doméne, der die Instanz angehort.
FEigenschaften der Doméne, die das Planen vereinfachen, wie etwa Symmetrien, miissen nun,
um bei der Plansuche von Nutzen zu sein, von dem Planungsalgorithmus selbst erkannt
werden und konnen nicht mehr vom Programmierer vorgegeben werden.

Im Weiteren befassen wir uns mit Ausnahme einer Verallgemeinerung des Zielbegriffs nur
noch mit doménenunabhéngigem klassischem Planen. Fiir dieses Problem gibt es eine Reihe
von Verfahren, die sich grundlegend voneinander unterscheiden. Dazu gehéren deduktives
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Planen, d. h. Planen durch Theorembeweisen [Nau u. a., 2004, Kapitel 12], Planen mit Hilfe
sogenannter Planungsgraphen [Blum und Furst, 1995], Planen als heuristische Suche im
Zustandsraum [Bonet und Geffner, 2001], Planen im Planraum mit im Allgemeinen noch
unfertigen, aus partiell geordneten Mengen von Aktionen bestehenden Pldnen [Nau u.a.,
2004, Kapitel 5] und Planen als Erfiillbarkeitstest [Kautz und Selman, 1992, 1996].

In dieser Arbeit soll der Ansatz von Planen mit aussagenlogischen Erfiillbarkeitstests wei-
terverfolgt werden. Insbesondere soll eine neue Kodierung von Planungsinstanzen als aus-
sagenlogische Formeln gefunden werden, die einerseits erweiterte Zielvorgaben erlaubt und
andererseits Pldne mit simultanen Aktionen zuléisst.

1.1.2. Modellpriifung

Unter Modellpriifung (Model Checking) [Clarke, Grumberg und Peled, 2002] versteht man
die automatisierte Uberpriifung, ob eine gegebene endliche Struktur Modell einer gegebenen
Formel ist. In der LTL-Modellpriifung will man entscheiden, ob fiir eine LTL-Formel ¢ die
Formel Ay (oder Ep) in einer Menge Q' von Startzustinden eines gegebenen endlichen
Transitionssystems 9 gilt.

Héufig stellt das Transitionssystem eine vereinfachte Beschreibung eines Hardware- oder
Softwaresystems dar. Kodiert man in der Formel ¢, der Spezifikation, gewiinschte Eigen-
schaften des Systems, etwa Sicherheits- oder Lebendigkeitseigenschaften (safety/liveness pro-
perties) [Manna und Pnueli, 1992], so kann man automatisch die Korrektheit des Systems
iiberpriifen und ist nicht auf unvollstdndige Tests angewiesen.

Erfullt das System die Spezifikation, so gibt ein Modellpriifungs-Algorithmus dies aus, erfiillt
es die Spezifikation nicht, erzeugt der Algorithmus ein Gegenbeispiel, das zeigt, dass die
Spezifikation verletzt ist. Im Fall der LTL-Modellpriifung ist ein Gegenbeispiel ein Pfad im
Transitionssystem, der der Spezifikation widerspricht.

Man unterscheidet zwischen expliziten und symbolischen Modellpriifungs-Verfahren. Im ex-
pliziten Fall wird das Transitionssystem als Graph konstruiert und nach Gegenbeispielen zur
Spezifikation durchsucht, wihrend im symbolischen Fall die Transitionsrelation des Systems
und die Spezifikation beispielsweise durch Binéire Entscheidungsdiagramme (Binary Decision
Diagrams, BDDs) [Clarke u. a., 2002, Kapitel 5] oder aussagenlogische Formeln repriisentiert
werden konnen. Dabei wird eine aussagenlogische Formel erzeugt, die genau dann erfiillbar
ist, wenn es ein Gegenbeispiel vorgegebener Linge gibt. Da der Zustandsraum des Transi-
tionssystems endlich ist, ist nicht nur die Korrektheit dieses Verfahrens garantiert — d.h.
wird ein Gegenbeispiel gefunden, so ist die Spezifikation tatsédchlich nicht erfiillt —, sondern
auch dessen Vollstandigkeit —, d.h. wird bis zu einer bestimmten Linge kein Gegenbeispiel
gefunden, so ist die Spezifikation erfiillt.

Im Weiteren werden wir im Zusammenhang mit Handlungsplanung nur LTL-Modellpriifung
mit Hilfe von aussagenlogischen Erfiillbarkeitstests betrachten.

1.1.3. Zusammenhang zwischen Handlungsplanung und Modellpriifung

Sowohl in der klassischen Handlungsplanung als auch bei der Modellpriifung sucht man nach
Folgen von Zusténden mit vorgegebenen Eigenschaften. In der Handlungsplanung sind das
solche Zustandsfolgen, die in einem bestimmten Zielzustand enden, in der Modellpriifung



1.1. Motivation

solche Folgen, die ein Gegenbeispiel zu der vorgegebenen Spezifikation darstellen. Aufgrund
dieser Gemeinsamkeit konnen einige Algorithmen aus der Modellpriifung auch in der Hand-
lungsplanung eingesetzt werden und umgekehrt.

1.1.3.1. Handlungsplanung als Modellpriifung

Temporallogische Formeln kénnen in der Handlungsplanung zu unterschiedlichen Zwecken
eingesetzt werden. Erstens konnen mit ihnen sogenannte Steuerungsregeln (control rules)
formuliert werden (vgl. z.B. [Nau u.a., 2004, Kapitel 10.6], die Arbeit von Bacchus und
Kabanza [2000] iiber das TLplan-System oder die Arbeit von Doherty und Kvarnstrém
[2001] iiber das TALplanner-System), die helfen, die Suche nach Plinen zu steuern und
unter Verwendung von doménenspezifischen Informationen Teile des Zustandsraums von
der Suche auszunehmen.

Zweitens kann man bei nichtdeterministischen Operatoren, partieller Beobachtbarkeit der
Umgebung oder mehreren moglichen Startzusténden mit Hilfe von temporallogischen For-
meln Bedingungen angeben, die besagen, wann ein Plan (eine policy) den gestellten Anfor-
derungen entspricht. So kann etwa gefordert werden, dass ein Plan immer in endlich vielen
Schritten einen Zielzustand erreicht, dass jeder Endzustand ein Zielzustand ist, oder dass
der Plan nie in Zustédnde fithrt, von denen aus kein Zielzustand mehr erreichbar ist [Nau
u. a., 2004, Kapitel 17].

Drittens kann man mit temporallogischen Formeln erweiterte Ziele (extended goals) [Nau
u. a., 2004, Kapitel 10.6] definieren, d. h. Zielvorgaben an den Plan, die nicht nur spezifizieren,
welche Eigenschaften der vom Plan erreichte Zielzustand zu besitzen hat, sondern auch,
welche Eigenschaften der zum Ziel fithrende Pfad im Zustandsraum besitzt.

Solche erweiterten Ziele sind eine echte Verallgemeinerung der Erreichbarkeitsziele der klassi-
schen Handlungsplanung. Jedes Erreichbarkeitsziel kann auch als erweitertes Ziel formuliert
werden, nicht jedoch jedes erweiterte als Erreichbarkeitsziel. Das klassische Handlungspla-
nungsproblem kann unmittelbar auf das LTL-Modellpriifungs-Problem reduziert werden. Ist
P =(A,I,0,g) eine Planungsinstanz mit Zustandsvariablen A, Anfangszustand I, Opera-
torenmenge O = { 01, ..., 0, } und Zielformel g, so kann man P in eine LTL-Modellpriifungs-
Instanz M, s = ¢ iibersetzen, wobei M = (Q, Ry, ..., Ry, L) ein Kripke-Modell ist. Seine
Zustandsmenge ist Q = 24, die Transitionsrelationen R; sind definiert durch sR;s’ genau
dann, wenn o; in s anwendbar ist und seine Anwendung in den Zustand s’ fiihrt, und es ist
L(s) = s fiir alle s sowie ¢ = G—g. Ein Plan fiir P entspricht dann genau einem Gegenbei-
spiel gegen die Spezifikation ¢. Im Folgenden geben wir LTL-Spezifikationen immer so an,
dass ein erfiillender Pfad statt eines Gegenbeispiels gesucht wird, hier etwa ¢ = Fg statt
= G~g.

Neben LTL-Formeln der Gestalt F® fiir aussagenlogische Formeln @ sind einige weitere einfa-
che LTL-Formeln von Interesse. Sucht man etwa nach einem Plan, der bzw. dessen unendliche
Ausfithrung ein Aufrechterhaltungsziel (maintenance goal) [Rintanen, 2004] erfiillt, d. h. der
garantiert, dass die Umgebung beliebig lange in einer Menge von Zielzustdnden bleibt, so
kann man einen solchen Plan dadurch finden, dass man die Spezifikation Gg vorgibt, wo-
bei g die Eigenschaft kodiert, die aufrechterhalten werden soll bzw. durch die die Menge
der Zielzustdnde charakterisiert ist. Fordert man nicht, dass das System schon zu Beginn
in einem Zielzustand ist, sondern erlaubt man, dass die Zielzustandsmenge erst in endlich
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vielen Schritten erreicht wird, so kann man statt Gg auch FGg spezifizieren. Vergleich-
bar mit Aufrechterhaltungszielen sind Sicherheitsziele, die etwa in Verbindung mit einem
Erreichbarkeitsziel angegeben werden koénnen. So kann man durch eine Formel der Gestalt
Fg AN /\le(cbi — G®;) mit aussagenlogischen Formeln g, ®;, i = 1,...,k, fordern, dass der
Agent einen Zustand herbeifiihrt, in dem g gilt, ohne dabei gefihrliche Folgen von Aktionen
auszufithren, d. h. solche Aktionenfolgen, die in einen Zustand fithren, in dem eine der For-
meln ®;, die im Anfangszustand noch gilt, nicht mehr wahr ist.! Ein weiterer interessanter
Typ von LTL-Formeln sind solche der Gestalt F(®; AF(®P3A...Fd,, ...)) mit aussagenlogi-
schen Formeln ®4,..., ®,. Damit kann spezifiziert werden, dass zuerst das Ziel ®; erreicht
werden soll, danach ®5 usw. bis schliellich das Ziel ®,, erreicht wird.

1.1.3.2. Modellpriifung als Handlungsplanung

Es ist nicht nur moglich, Planungsaufgaben als Modellpriifungs-Instanzen zu betrachten,
sondern auch umgekehrt, wenn man den Bereich des klassischen Planens verldasst und er-
weiterte Zielspezifikationen zuldsst. In der Arbeit von Edelkamp [2003] wird beschrieben,
wie die Sprache PDDL (Planning Domain Definition Language) erweitert werden kann,
um dies zu ermdglichen, wie die Verifikation von Kommunikationsprotokollen in PDDL
kodiert werden kann und welche Moglichkeiten und Grenzen die PDDL-Modellierung von
Modellpriifungs-Instanzen mit sich bringt. Auch von Gerevini und Long [2005] wird eine
entsprechende Erweiterung von PDDL beschrieben.

1.2. Verwandte Arbeiten

Handlungsplanung durch Ubersetzung in das aussagenlogische Erfiillbarkeitsproblem wurde
erstmals von Kautz und Selman [1992, 1996] beschrieben. Eine ausfiihrliche Wiirdigung
dieses Ansatzes einschlieilich einer effizienten Verallgemeinerung auf parallele Pldne findet
sich bei Rintanen, Heljanko und Niemeld [2004, 2005].

Eine Kodierung des LTL-Modellpriifungs-Problems in Aussagenlogik ohne Beriicksichtigung
moglicher Parallelititen wird von Biere, Cimatti, Clarke und Zhu [1999] vorgestellt. Die
Kodierung, an der wir uns in dieser Arbeit orientieren, stammt von Latvala, Biere, Heljanko
und Junttila [2004].

Der fiir diese Arbeit zentrale Begriff des Stotterns (stuttering) bzw. der Aquivalenz von
Pfaden (stuttering equivalence) wird erstmals von Lamport [1983] gebraucht. Der Zusam-
menhang zwischen temporallogischen Sprachen und der Invarianz unter Stottern in diesen
Sprachen ausdriickbarer Eigenschaften wird in der Arbeit von Peled und Wilke [1997] ge-
nauer untersucht. Die Frage, wann Transitionen voneinander unabhéngig sind und somit
parallel durchgefiihrt werden diirfen, wird in der Arbeit von Godefroid [1996] diskutiert.

Einen Uberblick iiber Handlungsplanung gibt das Lehrbuch von Nau, Ghallab und Traverso
[2004], einen iiber Modellpriifung das von Clarke, Grumberg und Peled [2002].

n der Arbeit von Weld und Etzioni [1994] wird als Beispiel ein Software-Agent genannt, der das Ziel
hat, den benutzten Anteil einer Festplatte auf weniger als 90% zu verringern, dabei jedoch bestimmte
unersetzliche Dateien nicht 16schen darf.
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1.3. Uberblick

Diese Arbeit ist wie folgt gegliedert: In Kapitel 2 werden die wichtigsten Begriffe aus Hand-
lungsplanung und Modellpriifung wiederholt. In Kapitel 3 wird beschrieben, wie symbolische
Modellpriifung auf einem Ausfithrungspfad eines Planes betrieben werden kann, selbst wenn
wegen paralleler Aktionen nicht alle Zustéinde auf dem Pfad explizit reprisentiert und da-
mit der Modellpriifung zugénglich sind. In Kapitel 4 wird eine Implementierung der zuvor
beschriebenen Idee vorgestellt. Kapitel 5 enthélt eine Zusammenfassung.

Der Beitrag dieser Arbeit besteht darin, eine einfache Moglichkeit aufzuzeigen, wie sym-
bolische Modellpriifung durch aussagenlogische Erfiillbarkeitstests mit einer effizienten aus-
sagenlogischen Kodierung paralleler Operatoranwendungen kombiniert werden kann. Dies
ermoglicht einerseits eine effiziente Durchfithrung von beschrénkter Modellpriifung (Bound-
ed Model Checking) durch das Zulassen paralleler Transitionen, andererseits die Anwendung
des von Rintanen, Heljanko und Niemel4 [2005] beschriebenen effizienten Planungsverfahrens
mit parallelen Aktionen auf verallgemeinerte Planungsprobleme mit erweiterten Zielspezifi-
kationen.
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Kapitel 2.

Grundlagen und Definitionen

In diesem Kapitel sollen zum einen die verwendete Notation geklért (Abschnitt 2.1), zum an-
deren grundlegende Definitionen und Ergebnisse aus der Handlungsplanung (Abschnitt 2.3)
und der Modellpriifung (Abschnitt 2.4) wiederholt werden. Die sowohl fiir Handlungsplanung
als auch Modellpriifung relevanten Kripke-Rahmen werden in Abschnitt 2.2 beschrieben.

2.1. Notation

Die in dieser Arbeit verwendete Notation orientiert sich weitgehend an den iiblichen Schreib-
weisen. Dennoch sollen kurz die wichtigsten Symbole erklart werden.

Unter N verstehen wir die Menge der natiirlichen Zahlen einschliefSlich der Null.

Ist X eine Menge, so ist 2% die Potenzmenge von X und | X | ihre Michtigkeit. Der Definitions-
bzw. Wertebereich einer Relation f wird als dom(f) :={a | 3b: (a,b) € f} bzw. ran(f) :=
{b] Ja: (a,b) € f} notiert. Die Schreibweise f @ g steht fiir die Relation bzw. Funkti-
on, die auf dem Definitionsbereich von ¢ gleich ¢ ist und sich sonst wie f verhélt, d.h.
(f\ (dom(g) x ran(f))) U g, die Notation f [4 fiir f eingeschrinkt auf A C dom(f), d.h.
{(a,b) e flaec A}.

Unter einer partiellen bzw. totalen Ordnungsrelation verstehen wir hier immer eine
strenge Ordnungsrelation, d.h. eine irreflexive, transitive und ggf. trichotomische (totale)
Relation im Sinne von <.

Die Menge aller aussagenlogischen Formeln bezeichnen wir mit PL. PL-Formeln werden
von einer Menge A von aussagenlogischen Variablen und den Konstanten T (wahr) und L
(falsch) ausgehend mit den Symbolen —, A, V, — und « gebildet, d.h.

PL:=A|T|L|-PL|PLAPL|PLVPL|PL— PL|PL < PL.

Die Lénge einer Formel ® bezeichnen wir mit ||®||.

Eine Variablenbelegung fiir eine Menge A von aussagenlogischen Variablen ist eine Ab-
bildung v : A — {0,1}. Um die Darstellung iibersichtlicher zu halten, identifizieren wir
eine Abbildung f: X — {0,1} mit X; = {z € X | f(x) =1} € 2%. Dies bedeutet insbe-
sondere, dass wir Mengen A" C A von Variablen mit ihren charakteristischen Funktionen
xa A — {0,1}, xar(a) =1, wenn a € A, und xa:(a) = 0, sonst, die als Belegungen
gedeutet werden konnen, identifizieren. Dariiber hinaus identifizieren wir fiir endliches A an
einigen Stellen eine Belegung v : A — { 0,1} mit der Formel A ¢ 4.,(a)=1 @A A ao(a)=0 0
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Ein Literal ist eine aussagenlogische Formel der Gestalt a oder —a fiir a € A. Das zu /¢
komplementiire Literal ¢ ist definiert als @ = —a und =a = a fiir a € A. Ist A eine Menge
von Aussagenvariablen, so sei Lit(A) :== AU{-a | a € A} die Menge aller Literale iiber A.
Eine Klausel ist eine Disjunktion ¢; V ---V £, von Literalen.

Wenn eine Variablenbelegung v eine aussagenlogische Formel @ erfiillt, so notieren wir dies
kurz als v = ®. Eine Formel ® heifit erfiillbar, wenn es eine Variablenbelegung v mit
v = @ gibt. @ heifit allgemeingiiltig, kurz = ®, wenn —® nicht erfiillbar ist. Wir schreiben
®; = &y, wenn P und P logisch dquivalent sind, d. h. wenn fiir jede Variablenbelegung v
gilt, dass v = ®; genau dann, wenn v = ®,. Die von einer Variablenbelegung v erfiillten
Literale bezeichnen wir mit [(v) :={£ € Lit(A) | v E£}.

Die positiv und negativ in & vorkommenden Variablen sind induktiv wie folgt defi-
niert, wobei a fiir eine atomare Formel steht:

pos(a) :={a} neg(a) == &
pos(®1 A @2) 1= pos(®1) U pos(P2) neg(®1 A @2) 1= neg(®1) U neg(P2)
pos(®1 V @2) 1= pos(P1) U pos(P2) neg(®1V @2) 1= neg(®1) U neg(®2)
pos(—®P) := neg(P) neg(—®) := pos(P)

Die Félle der Konnektive — und < koénnen auf die obigen Fille zuriickgefiihrt werden. Fiir
die Menge aller in ® vorkommenden Variablen schreiben wir var(®) := pos(®) U neg(P).

Um die Definition positiv und negativ vorkommender Variablen auf Literale zu verallgemei-
nern, schreiben wir fiir a € A:

pos(a, ®) gdw. a € pos(P), neg(a, ®) gdw. a € neg(P),
pos(—a, ®) gdw. a € neg(P) und neg(—a, ®) gdw. a € pos(P).

2.2. Kripke-Rahmen

Sowohl in der Handlungsplanung als auch bei der Modellpriifung hat man es mit Systemen
von Zustéinden und Ubergéngen zwischen den Zustéinden zu tun. Eine fiir unsere Zwecke hin-
reichend allgemeine Formalisierung dieser Systeme bietet der Begriff eines Kripke-Rahmens
bzw. eines Kripke-Modells [Blackburn, de Rijke und Venema, 2001; Clarke u. a., 2002].

Definition 1 (Kripke-Rahmen). Ein Kripke-Rahmen ist ein Tupel § = (Q, R1,..., R,)
fir n € N mit einer Menge @ von Zustéinden und n Transitionsrelationen R; C @ x @ fiir
ie{l,....,n}.

Fiir uns ist ein Zustand immer eine Belegung s : A — { 0,1 } der Variablen aus einer Menge
A, die in diesem Zusammenhang auch als Zustandsvariable bezeichnet werden.

Definition 2 (Pfad). Sei § = (Q, Ry, ..., R,) ein Kripke-Rahmen. Eine Folge 7 : N — @
heilt unendlicher Pfad in §, falls fiir alle k € N ein ¢ € {1,...,n} existiert, so dass
m(k)R;w(k + 1). Ist 7 nur auf einem Anfangsabschnitt {0,...,B — 1} C N der natiirlichen
Zahlen definiert, so muss die Forderung m«(k)R;w(k 4+ 1) nur fiir k € {0,...,B — 2} erfiillt
sein und man spricht von einem endlichen Pfad der Liange B. Der leere Pfad der Linge
0 wird mit € bezeichnet.
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Ist 7 ein unendlicher Pfad, so ist 7 : N — @ definiert durch 7*(j) := 7(i+7). Ist 7 ein endli-
cher Pfad der Linge Bund i € N, soist 7! = ¢, fallsi > B, und «* : {0,...,B—i—1} — Q
mit 7(j) := 7(i + j) fiir alle j € {0,...,B—i—1}, falls i < B.

Sei 7 = 7(0),...,7(B — 1) ein endlicher Pfad der Linge B und 7’ ein endlicher oder un-
endlicher Pfad. Dann ist 7 der eindeutig bestimmte unendliche Pfad mit 7 (i) = 7(m) fiir
allei € N, wobei 0 <m < B—1und m =i (mod B). Aulerdem ist 7 o7’ der endliche oder
unendliche Pfad, der durch Konkatenation von 7 und 7’ entsteht, d. h.

P (1), falls0<i< B -1
(mom)() _{ (i — B), fallsi> B.

Definition 3 (Kripke-Modell). Sei A eine endliche Menge von aussagenlogischen Va-
riablen und § = (@, Ry, ..., R,) ein Kripke-Rahmen. Ein Kripke-Modell iiber § ist ein
Tupel M = (F, L), wobei L : Q — 24 eine Funktion ist, die jedem Zustand eine Belegung
der Aussagenvariablen in A zuordnet.

2.3. Handlungsplanung

Dieser Abschnitt gibt einen kurzen Uberblick iiber automatische Handlungsplanung im all-
gemeinen (Teilabschnitte 2.3.1 und 2.3.2) und iiber Handlungsplanung durch Ubersetzung
in das aussagenlogische Erfiillbarkeitsproblem im Besonderen (Teilabschnitt 2.3.3). Mit den
Definitionen, Sédtzen und Beweisen in den Teilabschnitten 2.3.1, 2.3.2 und 2.3.3 folgen wir
weitgehend der Arbeit von Rintanen u. a. [2005].

2.3.1. Uberblick

Definition 4 (Operator). Ein Operator auf einer Menge A von Zustandsvariablen ist
ein Tripel o = (p, e, c). Dabei ist

1. p eine aussagenlogische Formel iiber A (die Vorbedingung),

2. e eine Menge von Literalen iiber A (die unbedingten Effekte) und

3. ceine Menge von Paaren fr>d (die bedingten Effekte), wobei f eine aussagenlogische
Formel iiber A und d eine Menge von Literalen iiber A ist.

Die Menge aller Effekte eines Operators o = (p, e, ¢) ist

[0] ::eUU{d| f>dec}.

Analog dazu bezeichnen wir die Menge e der unbedingten Effekte von o gelegentlich auch
mit [o],. Die Menge der in einem Zustand s aktiven Effekte von o = (p, e, c) ist

[O]SZZGUU{d| f>decundsk f}.

Der Operator o = (p,e,c) ist in s anwendbar, falls s = p und [0], konsistent ist, d.h.
wenn es kein a € A mit {a,—a} C [0]; gibt. Ist 0 anwendbar, dann ist app,(s) der eindeu-
tig bestimmte Zustand, den man von s aus erreicht, indem man alle Literale in [o], wahr
macht und die Wahrheitswerte aller Variablen, die nicht in [o], vorkommen, beibehilt, d. h.
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app,(s) == s® ({(a,1) | a € o], } U{(a,0) | ma € [0],}). Ist 01;02;...;0, eine Folge von
und s; := app, (si—1) fiir alle i € {1,...,n}. Ist S eine Menge von Operatoren und s ein
Zustand, dann ist appg(s) der Zustand, der sich aus s durch simultane Anwendung aller
Operatoren o € S ergibt, d.h. appg(s) == s® ({(a,1) | a € [S],} U{(a,0) | —a € [S],})
mit [S], := U,cg [0]s. Dazu muss app,(s) fiir alle o € S definiert und die Menge [S], der
in s aktiven Effekte aller Operatoren in S konsistent sein. Ein Operator o = (p, e, c) heifit
STRIPS-Operator, wenn ¢ = @ und p eine Konjunktion von Literalen ist.

Definition 5 (Effektvorbedingung). Ist 0 = (p,e,c) ein Operator und ¢ ein atomarer
Effekt der Form a oder —a fiir ein a € A, so ist die Effektvorbedingung von ¢ unter dem
Operator o definiert als die aussagenlogische Formel

T falls € e

EPC,(0) :_{ Vj{f| fedecundfed}, sonst.

Lemma 1. Sei ¢ ein Literal, o ein Operator und s ein Zustand. Dann ist £ € [o], genau

dann, wenn s = EPC (o). O

Definition 6 (Planungsinstanz). Eine Planungsinstanz ist ein Tupel P = (A, 1,0, g),
wobei A eine endliche Menge von Zustandsvariablen, I der Startzustand, O eine endliche
Menge von Operatoren und g eine aussagenlogische Formel, die Zielformel, ist. Ein Zustand
s:A— {0,1} ist genau dann ein Zielzustand, wenn s = g.

Ist P = (A,I,0,g) eine Planungsinstanz mit O = {o1,...,0, }, so kann man einen von
P induzierten Kripke-Rahmen F(P) = (Q, Ry,..., R,,) definieren durch Q = 24 und
dadurch, dass fiir alle s,s" € Q und i € {1,...,n} gilt: sR;s’ genau dann, wenn app,,, (s)
definiert und gleich s’ ist.

Definition 7 (Sequentieller Plan). Ein sequentieller Plan fiir eine Planungsinstanz
P =(A,1,0,g) ist eine Folge II = 01; 09; . . . ; 0, von Operatoren in O, so dass appy(I) E g,
d.h. dass die Anwendung der Operatoren in der gegebenen Reihenfolge definiert und der
resultierende Zustand ein Zielzustand ist.

Definition 8 (Ausfithrung eines sequentiellen Planes). Sei P = (A, 1,0, g) eine

Planungsinstanz, s € @ und Il = o4;...;0, eine Folge von Operatoren aus O, so dass
PP oy :0y:.. .0, (8) definiert und gleich s” ist. Die im Zustand s beginnende Ausfiihrung von
IT ist dann der Pfad 7 = s, s1,..., 5, in §(P) mit so = s, 5, = s’ und s; = app,, (s;-1) fiir

alleie {1,...,n}.

Beispiel 9. Sei P = (A,1,0,g), wobei A = {ay,a2,a3}, I = {a3 — 0,a2 — 0,a3— 0},
O = {01, 02,03,04 } mit

o1 = (na1,{a1 },9), 02 = (maz,{az} , {ar1>{as}}),
03 = <a1 /\ﬁCLQ,{CLQ,ﬁCIJg},®>7 04 = <ﬁa3,{a3},®)

und g = a1 Aas Aas. Unter den Operatoren sind 01, o3 und o4 STRIPS-Operatoren. Operator
02 besitzt die unbedingten Effekte [02], = { a2 }, die Menge aller Effekte [02], = { a2,a3 }
und die Menge der in I aktiven Effekte [02]; = { a2 } (wegen I F~ a1). Die Operatoren o1,
02 und o4 sind in I simultan anwendbar, denn wegen der erfiillten Vorbedingungen ist jeder
einzelne Operator anwendbar und dariiber hinaus sind die aktiven Effekte der Operatoren
konsistent.

10
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Identifiziert man einen Zustand, d. h. eine Belegung s der Variablen ai, as und a3, mit der
Zeichenkette s(ayp)s(az)s(as), so kann man den von P induzierten Kripke-Rahmen §(P) =
(Q, R1, Ro, R3, R4) wie in Abbildung 2.1 visualisieren. Dabei ist I = 000 der Anfangszustand
und 111 der einzige Zielzustand, da nur 111 |= g. Formal ist Q = 24,

Ry = { (000, 100), (010, 110), (001, 101), (011,111) },
Ry = { (000, 010), (001,011), (100, 111), (101,111) },
Ry = {(100,110), (101,110) } und

Ry = {(000,001), (100, 101), (010,011), (110, 111) }.

Sequentielle Pléne fiir P sind unter anderem II; = 09; 01; 04 und Il = 01; 02. Thre Ausfiihrun-
gen sind 7 = 000,010,110, 111 bzw. m = 000, 100, 111.

R’y Ry . .'R4-..

/ v -.....A
0. 0]
A TR, BT
o 3 > c..' M 9
N 4 freal, ...
Ry f,--"'RS"'-- 011
:: ...'R4. Rg Rl

Abbildung 2.1.: Von Planungsinstanz aus Beispiel 9 induzierter Kripke-Rahmen

2.3.2. Parallele Pldane

H#ufig kann es vorkommen, dass in einem Zustand s mehrere Aktionen ausgefiihrt werden
miissen, um einen Zustand s’ zu erreichen, es dabei aber unerheblich ist, in welcher Rei-
henfolge dies geschieht. Um den Planungsaufwand zu verringern, kann man deshalb nach
Plidnen suchen, in denen Operatoren parallel angewandt werden diirfen. Der Begriff einer
Planungsinstanz ist der gleiche wie im Fall sequentiellen Planens, Plane miissen nun jedoch
allgemeiner definiert werden. Hier werden lediglich sogenannte 1-Linearisierungs-Pléne be-
trachtet. Weitere Arten von parallelen Plinen werden von Rintanen u. a. [2005] beschrieben.

Bei der Berechnung eines 1-Linearisierungs-Plans ldsst man zu, dass wahrend des Planens
die Reihenfolge, in der eine Menge von Operatoren angewandt wird, unberiicksichtigt bleibt,
wenn es mindestens eine Reihenfolge gibt, in der die betreffenden Operatoren tatséichlich
angewandt werden konnen. Beachte, dass es nicht moglich sein muss, die Operatoren in jeder
Reihenfolge anzuwenden, und dass in dem Fall, dass sie in mehr als einer Reihenfolge an-
gewandt werden konnen, die Ausfithrung abhéngig von der Reihenfolge in unterschiedlichen
Zusténden resultieren kann.

11
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Definition 10 (1-Linearisierungs-Plan). Sei P = (A, I, 0, g) eine Planungsinstanz. Ein
1-Linearisierungs-Plan der Linge b fiir P ist ein Tupel II = (Sp,...,Sp—1) mit S; €

20 fiir t € {0,...,b— 1} zusammen mit einer Folge m = so,...,s, von Zustinden, der
Ausfithrung von II, so dass
1. so =1 und

2. fiir jedes t € {0,...,b— 1} existiert eine totale Ordnung o1 < --- < 04g,| von St, s0
dass ;11 = AP0, 1. 0, s, (s¢).

Eine solche Folge

IT=o001;002;--; 00,]80]3 01,15 01,25 - - - 5 01,Sq]5 -+ - 1 Ob—1,15 Ob—1,25 - - - 1 Op—1,|S},_1 >
dass fir jedes t € {0,...,b—1} APPo, ;. 0, 5,1 (s¢) definiert und gleich s;41 ist, heifit
zulédssige Linearisierung von II. Beachte, dass es fiir einen 1-Linearisierungs-Plan II =
(So, ..., Sp—1) mit Ausfithrung sy, ..., sy im Allgemeinen mehr als eine zuléssige Linearisie-
rung gibt.

Definition 11 (Sequentielle Ausfiihrung eines parallelen Planes). Sei IT = (S, ...,
Sp—1) ein 1-Linearisierungs-Plan fiir P = (A, 1,0, ¢g) mit Ausfithrung 7 = so, ..., s. Eine
sequentielle Ausfiithrung von Il bzgl. 7 ist ein Pfad 7, der die Ausfithrung einer zuldssigen
Linearisierung von II ist.

Lemma 2. Sei II = (So,...,S,—1) ein 1-Linearisierungs-Plan fir P = (A,I,0,g) mit
Ausfiihrung m = so, ..., sp. Fin Pfad 7 ist eine sequentielle Ausfihrung von Il bzgl. m genau
dann, wenn 7 die Form

50,40,15 -+ qO,\So|7l7 S1,41,15 -+ q1,|51\717 82500y Sb—1,Gb—1,15+ -+, qb71,|5b,1\717 Sb
hat, wobei
1. so =1 und
2. fiir jedes t € {0,...,b—1} eine totale Ordnung os1 < ... < 04g,] von Sy existiert, so
dass gilt:
a) g1 = app,, , (st),
b) qtj+1 = appOt’jH(qt,j) fiir alle j € {1,...,|S¢:| —2} und

¢) Se41 = PPo, |5, (qt,5,1-1)-

Beweis. Angenommen, 7 ist eine sequentielle Ausfithrung von IT bzgl. 7. Dann gibt es eine
zuldssige Linearisierung

IT=00,1;002;--- 100,505 01,15 01,25+ - - 501 |Sy[5 -+ -3 0b—1,15 0b—1,27 - - - 5 Op—1,|S}, 4|
von II, so dass fiir alle t € {0,...,b—1} gilt: sp1 = app,, 1.0, 10,5, (S¢)- Definiert
man g1 = appOt’l(st) und ¢ j+1 = appOt)Hl(qt_’j) fiir alle j € {1,...,]S;|—2}, so ist
41,181 = appoi,l;___;oty‘st‘il(st). Also ist auch

5141 = APPo, 1. 05, (s¢) = app,, ., (appot,an?Ot,\St\—l(St)) = app,, ., (t,5,1-1)-

Die Ausfithrung 7 von II hat also die gewiinschte Form. so = I gilt nach Voraussetzung.

Sei nun ein Pfad 7 wie oben mit den beschriebenen Eigenschaften gegeben. 7 ist eine sequen-
tielle Ausfithrung von II bzgl. 7, denn nach Voraussetzung ist fiir alle t € {0,...,b— 1} der
Zustand si41 = app,, ,. o, s, (s¢) fiir die von 7 gegebene totale Ordnung o1 < - -+ < 04 |5,
von S;. Dass sg = [ ist, gilt nach Voraussetzung. O

12
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Beispiel 12. In der Planungsinstanz aus Beispiel 9 ist 11y = ({ 01, 02 }) zusammen mit der
Ausfithrung 74 = 000,111 ein 1-Linearisierungs-Plan der Lénge 1. Seine einzige zuldssi-
ge Linearisierung ist I, = o01;09, die entsprechende sequentielle Ausfithrung ist 74 =
000,100, 111.

2.3.3. Planen durch Ubersetzung in Aussagenlogik

In ihrer Arbeit aus dem Jahr 1992 schlagen Kautz und Selman vor, automatisiertes Pla-
nen auf der Grundlage von aussagenlogischen Erfiillbarkeitspriifungen anstelle von logischer
Deduktion durchzufithren. Dieser Ansatz, der im einfachsten Fall auf sequentielle Pline be-
schriankt ist, kann auch auf den Fall von parallelen Plinen verallgemeinert werden. Einen
Uberblick gibt die Arbeit von Rintanen, Heljanko und Niemeld [2005], in der auch neue
effiziente Kodierungen vorgestellt werden. In diesem Abschnitt werden die grundlegenden
Ideen sowie die von den genannten Autoren vorgestellten Kodierungen in Aussagenlogik
beschrieben.

Planen mit Hilfe aussagenlogischer Erfiillbarkeitstests kann erfolgen, indem man eine solche
Folge von aussagenlogischen Formeln @1, ®o, ®3,... erzeugt, dass @, genau dann erfiillbar
ist, wenn ein Plan der Léange b fiir die gegebene Planungsinstanz existiert. Dabei wird fiir auf-
steigendes b jeweils zunéchst ®;, berechnet und anschliefend auf Erfiillbarkeit gepriift. Wird
eine erfiillende Belegung fiir @, gefunden, so kann aus dieser Belegung ein Plan extrahiert
werden.

Algorithmus 1 Planen durch aussagenlogische Erfiillbarkeitstests

1: procedure BASICSATPLANNER(P)

2 K «+ UPPERBOUNDFORSHORTESTPLANLENGTH(P)
3 forb=1,...,K do

4: &y, — TRANSLATE(P, b)

5: (sat,v) «— SOLVE(Dy)
6

7
8

9

if sat then
IT « EXTRACTPLAN(v)
return I1
end if
10: end for
11: return ,,es ex. kein Plan fiir P“
12: end procedure

Alternativ kann man auch Formeln ®q, &g, &y, Pg, ..., Pyi erzeugen, bis zum ersten Mal
eine erfiillbare Formel ®,: auftritt und dann durch Erzeugung entsprechender Formeln eine
binéire Suche zwischen den Planlingen 2:~1 41 und 2¢ betreiben, um einen méglichst kurzen
Plan zu finden.

Besonders effizient kann diese Form des Planens gestaltet werden, wenn mehrere Prozessoren
zur Verfiigung stehen und zeitgleich mehrere aussagenlogische Formeln auf Erfiillbarkeit
iiberpriift werden konnen, etwa die Formel ®;, auf Prozessor b.

Unabhéngig davon, ob man einen sequentiellen oder einen parallelen Plan sucht, und un-
abhéngig von der genauen Definition von Parallelitdt kann man die folgende Basiskodierung

13
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einer Planungsinstanz in Aussagenlogik definieren [Kautz und Selman, 1992; Rintanen u. a.,
2005].

2.3.3.1. Basiskodierung

Definition 13 (Basiskodierung einer Planungsinstanz). Sei P = (A, I,0,g) eine
Planungsinstanz. Fiir jede Zustandsvariable a € A sei a; eine aussagenlogische Variable,
die den Wert von a zum Zeitpunkt ¢ € {0,...,b} reprisentiert. Entsprechend beschreibt
fiir alle 0 € O und alle Zeitpunkte ¢t € {0,...,b— 1} die Variable o;, ob o zum Zeitpunkt
t angewandt wird. Im Folgenden werden wir héufig stillschweigend einen Operator und die
zugehorige Variable mit dem gleichen Symbol bezeichnen, wenn keine Verwechslung moglich
ist. Ist @ eine Formel, die nur Zustandsvariable enthélt, so sei ®; die entsprechende Formel, in
der alle Variablen den Index ¢ tragen. Entsprechendes gelte auch fiir Mengen von Variablen,
d.h.ist X = {z',...,2" } eine Menge von Variablen, so sei X; = { z{,...,z} }.

Gegeben eine Instanz P = (A, 1,0, g), wird eine Formel [P]} angegeben, die genau dann

basic
erfiillbar ist, wenn es einen Plan der Linge b mit nicht notwendigerweise linearisierbaren

simultanen Anwendungen von Operatoren fiir P gibt.
Es ist

b—1

[Ploasic = To Ags A\ R(Ar, Ais1,01)  mit
t=0
R(At, Aiy1, Or) = precond, A effects, A conditionalEffects, A frameNeg, A framePos,.

Dabei sagt precond, aus, dass die Vorbedingung jeder Operatoranwendung erfiillt sein muss,
d. h.

precond, = /\ (0r — pt).
o={(p,e,c)€O

Die Formel effects, driickt aus, dass aus der Anwendung eines Operators folgt, dass zum
néchsten Zeitpunkt die unbedingten Effekte des Operators wahr werden, d. h.

effects, = /\ (o — /\et+1).
o=(p,e,c)€O

Entsprechend beschreibt conditionalEffects,, dass aus der Anwendung eines Operators und
der Erfiilltheit des Antezedens eines bedingten Effektes dieses Operators folgt, dass das
Sukzedens des bedingten Effekts im néchsten Schritt wahr ist, d. h.

conditionalEffects, = /\ /\ ((or A f1) — /\ dit1)-
o=(p,e,c)€0 fr>dec

Die Konjunktionsglieder frameNeg, und framePos, besagen, dass sich der Wert einer Zu-
standsvariable von einem Zeitpunkt zum néchsten nur dann &ndern kann, wenn ein Operator
angewandt wird, der dies bewirkt:

frameNeg, = /\ <(th A=apg1) — \/ (or A (EPCﬂa(o))t)> bzw.

acA 0€0

framePos, = /\ ((ﬁat ANaip1) — \/ (oe A (EPCa(O))t)> .

acA 0€O
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Beachte, dass [P]?,.;. das Konjunktionsglied g, enthilt, um zu garantieren, dass der letzte
Zustand ein Zielzustand ist. Dieses Konjunktionsglied kann spéter, wenn wir allgemeinere
LTL_x-Zielformeln zulassen, unter Umsténden durch Fg ersetzen werden. Da man jedoch
mit LTL_x nicht direkt iiber den i-ten Zustand eines Pfades, insbesondere also nicht iiber
den b-ten bzw. letzten Zustand, sprechen kann, behalten wir hier das Konjunktionsglied g

bei.

Lemma 3. Ist n die Anzahl der Operatoren, v die Anzahl der Zustandsvariablen, b die
Anzahl der Zeitpunkte und F = max({ ||f|| | f>dectu{|d| | f>dec}tU{|pllel lc|}),
so hat die Formel [P]%,.;. die Grifie O(b-n-v-F?). O

Beispiel 14. Betrachte wieder die Planungsinstanz aus Beispiel 9. Sei ¢ € N. Dann ist

precond, = (01t — —a1t) A (02t — —age) A (03¢ — a1t) A —az,
effects, = (01t — aq(¢41)) N (026 = Gg(i41))A
(03t — ag(e41) A —a3(t11)) A (04 — agze41)) und
conditionalEffects, = (02¢ A\ a1¢) — az41)-

Das Konjunktionsglied fiir as in framePos, hat die Gestalt

(maze A azger1y) — ((02c Aare) V oar).

Die weiteren Konjunktionsglieder von framePos, sowie frameNeg, werden analog konstruiert.

Die beiden folgenden Definitionen und das sich anschliefende Lemma beschreiben den Zu-
sammenhang zwischen Planen fiir Planungsinstanzen und erfiillenden Belegungen fiir deren
aussagenlogische Ubersetzungen. Wir geben diese Definitionen an, da in ihnen implizit das
Verfahren zur Planextraktion aus einer erfiillenden Belegung enthalten ist und sie die For-
mulierung einiger weiter unten folgender Sétze erleichtern.

Definition 15. Sei IT = (S, ..., Sy—1) eine Folge von Mengen von Operatoren und = =
50, - - -, Sp eine Folge von Zusténden fiir eine Planungsinstanz P = (A, I, O, g) und b € N. Wir

definieren die Variablenbelegung vf; , : U?:o AU Uf;é Oy — {0,1} durch v}y (ar) = s¢(a)
fiir alle t € {0,...,b} und alle Zustandsvariablen a € A sowie v%m(ot) =1 gdw. o € S, fiir
allet € {0,...,b— 1} und alle Operatoren o € O.

Definition 16. Seiv : Uf:O AtUU?;é O; — {0, 1} eine Belegung der Variablen in Uf:O AU

b~} 0. Definiere dann 11V := (Sy,...,5¢ ) mit S? = {0 € O | v(o;) =1} fiir alle t €
{1,...,b—1} und 7 = sj,...,s}, wobei sy : A — {0,1} eine Belegung von A mit
s?(a) = v(ae) fiir alle t € {0,...,b} und alle a € A ist.

Lemma 4. Sei II = (Sp,...,S,—1) eine Folge von Mengen von Operatoren und m =

50, ., 8y eine Folge von Zustinden fiir eine Planungsinstanz P = (A, 1,0, g) und b € N. Sei

ferner v : Ui:o Ay U U?;é O; — {0,1} eine Belegung der Variablen in U?:o A U Ui’;é Oy.

Dann gilt (1.) vfu o =, (2.) e =7 und (3.) Ine = 11

Beweis. Zu (1): Es gilt v}y, . (a;) = s} (a) = v(ay) fiir allea € Aund ¢t € {0,...,b} sowie
Ve ro(0r) = 1 gdw. 0 € S gdw. v(o;) = 1 fiir alle 0 € O und ¢ € {0,...,b—1}.
Also ist vl

= .
, Y
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Zu (2): Fiirallete{0,...,b—1}gilt5’:1bj’”={0€O| vh (o) =1} ={0€0|0€ S}
=S, d.h. IIVfr = <S§3”, . .,Sﬁﬁ = (Sp,...,Sy_1) =1L

Zu (3): Fir allea € Aund ¢t € {0,...,b} gilt SZ%’"(a) = v%m(at) = s¢(a), d.h. SZ%’" =5
fiir alle t € {0,...,b}. Also folgt ¥ = sg%‘",...,szn‘" =50,...,5, = 1L O

Das folgende Lemma enthélt die zentrale Aussage iiber die Korrektheit und Vollstandigkeit
der oben angegebenen aussagenlogischen Basiskodierung. Wir folgen in seiner Formulierung
und seinem Beweis der Arbeit von Rintanen u.a. [2005].

Lemma 5. Sei P = (A, 1,0, g) eine Planungsinstanz. Dann gibt es eine solche Folge T1 =
(So,...,Sp—1) und solche Zustinde s, ..., sy, dass so = I, sp |= g und s;11 = appg, (s¢) fir
alle t € {0,...,b—1} genau dann, wenn die Formel [P]%, . erfiillbar ist.

Beweis. Sei II = (Sp,...,Sp—1) und sq,...,s, eine Folge mit sg = I, s, = g und sy41 =
appg,(s¢) fiir alle t € {0,...,b—1}. Dann gilt, dass die Belegung v = v%m die Formel
[P18 ..., erfiillt, d.h. v = [P]}

basic basic*

Dass v = Iy und v |= g3, ist klar. Betrachte also noch precond,, effects,, conditionalEffects,,
frameNeg, und framePos, fir t € {0,...,0—1}.

precond,: Seit € {0,...,b—1} und o = (p,e,c) € O. Falls 0 ¢ S, so v [~ o, und damit
v = 0y — pi. Falls 0 € Sy, muss appg, (s;) definiert und somit die Vorbedingung p in
st erfiillt sein. Also v = o — ps.

effects,: Seit € {0,...,b—1} und o= (p,e,c) € O. Falls 0 ¢ S;, so v |~ 0, und damit v |=
0 — Neir1. Falls o € S, miissen die unbedingten Effekte von o in s;11 = appg, (st)
erfiillt sein. Also v |= o — A ei41.

conditionalEffects,: Seit € {0,...,b—1}, 0= (p,e,c) € O und fr>d € c. Falls 0 ¢ Sy, so
v [~ o, und damit v = (o, A f) — N dit+1. Falls 0 € S, und v |= f, miissen die Literale
in d aktive Effekte von o und damit in s;41 = appg, (s¢) erfiillt sein, d.h. v = A diy1.
Also v = (0¢ A ft) = Ndiy-

frameNeg,: Sei t € {0,...,b—1} und a € A. Nach der Definition von s;41 = appg, (s¢)
kann a nur dann in s; wahr und in sy, falsch sein, falls —a € [o],, fiir einen Operator
o € S;. Nach Lemma 1 ist —a € [o],, genau dann, wenn s; = EPC-,(0). Wenn also
die linke Seite von (a; A =azy1) — V,co(0: A (EPC-4(0)):) wahr ist, dann ist auch
eines der Disjunktionsglieder auf der rechten Seite wahr. Also auch v | frameNeg,.

framePos,: Analog zu frameNeg,.

Fiir die andere Richtung des Beweises nehmen wir an, dass v eine Belegung ist, die [P]?,...
erfiillt. Die gewiinschte Folge von Operatormengen ist dann IIV = (S§,..., Sy ;) zusammen
mit der Zustandsfolge sg, ..., sjy.

Damit ist [ = s und s; |= g. Es bleibt zu zeigen, dass sy, = appgy(sy) fiir alle ¢ €
{0,...,b—1}. Die Vorbedingung p jedes Operators o € S} ist in s¥ wahr, da v |= o; und
v E o — py.

Es gilt i, |= [o],y fiir alle 0 € S wegen v |= o, und v |= 0, — A€y41 fiir die unbedingten
Effekte e von o und v = (oy A f;) — A di41 fiir die bedingten Effekte f > d € ¢. Damit ist
auch [S7],,» konsistent und appgy(sy) definiert.
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Es bleibt nun noch zu zeigen, dass s (a) = s, (a) fiir solche Zustandsvariable a € A, die
weder positiv noch negativ in [Sy],, vorkommen. Da @ nicht in [S}],, vorkommt, gilt fiir
jeden Operator o € O, dass o ¢ Sy oder {a,~a} N o], = @. Also gilt entweder v |~ o
oder nach Lemma 1, dass v = =(EPC (0)): A=(EPC ~4(0)):. Zusammen mit den Annahmen
v (@Anai1) = Voo (0t AN(EPC—q(0))¢) und v = (mag Aars1) = Ve (0t A(EPCq(0)):)
folgt daraus, dass v = (ar — ai1) A (may — —ag41). Also bleibt jedes a € A, das nicht in
[S¢]sy vorkommt, unverdndert. Damit ist sy, = appgy (s7). O
Die oben beschriebene Kodierung einer Planungsinstanz garantiert noch nicht, dass der er-
mittelte Plan eine zuléssige Linearisierung besitzt. Um dies sicherzustellen, muss die Formel
um weitere Konjunktionsglieder erweitert werden. Die in den Teilabschnitten 2.3.3.2 und
2.3.3.3 angegebenen, im Wesentlichen aus der Arbeit von Rintanen u.a. [2005] entnomme-
nen, Definitionen werden benotigt, um solche Konjunktionsglieder zu definieren.

2.3.3.2. Deaktivierungsgraph

In diesem Teilabschnitt geben wir Definitionen wieder, die beschreiben, wie ein Operator die
zu ihm parallele Anwendbarkeit eines anderen Operators unmoglich machen kann. Ein Deak-
tivierungsgraph ist dann ein Graph iiber der Menge der Operatoren, in dem zwei Operatoren
o und o’ durch eine gerichtete Kante miteinander verbunden sind, wenn die Anwendung von
o moglicherweise verhindert, dass o’ zu einem Zeitpunkt ¢ in einer zuléissigen Linearisierung
einer Operatormenge S; nach o auftreten kann.

Definition 17 (Deaktivierung). Sei A eine Menge von Zustandsvariablen und seien o =
(p,e,c) und o = (p',¢’, ) Operatoren iiber A. Dann deaktiviert der Operator o den
Operator o/, wenn o # o’ und es ein solches Literal £ € Lit(A) iiber den Zustandsvariablen
gibt, dass

1. £ € [o],, und
2. a) neg({,p') oder
b) esein f' > d € ¢ gibt, so dass ¢ € Lit(var(f’)).

Die Operatoren o und o' interferieren, wenn mindestens einer der beiden Operatoren den
anderen deaktiviert.

Beispiel 18. Betrachte wieder die Planungsinstanz aus Beispiel 9. Dort deaktiviert der
Operator 0y die Operatoren o3 und o4, denn ay € [02] o und as kommt negativ in der
Vorbedingung von os vor, bzw. ag € [02]0 und a3 kommt negativ in der Vorbedingung
von o4 vor. Entsprechend wird o2 auch von oz deaktiviert. Eine weitere Deaktivierung liegt
zwischen o und o; vor, denn a; € [01]<> und es gibt den bedingten Effekt a; > { a3 } von og,
in dem a7 auf der linken Seite vorkommt. Weitere Deaktivierungen treten nicht auf.

Ein Operator o deaktiviert also einen anderen Operator o/, wenn er einen Effekt besitzt, der
entweder die Vorbedingung von o falsifiziert oder potentiell die Menge der aktiven Effekte
von o #ndert. Ist dies der Fall, so ist nicht mehr gewéhrleistet, dass es zu einem Zeitpunkt,
zu dem o und o' simultan angewandt werden sollen, eine zuléissige Linearisierung der Opera-
toren gibt, in der o vor o’ vorkommt. Gibt es umgekehrt eine Linearisierung der Operatoren
in S¢, in der kein Operator einen spéteren deaktiviert, so ist dies hinreichend dafiir, dass
die sequentielle Ausfithrung der Operatoren in der entsprechenden Reihenfolge definiert ist
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und zu demselben Zustand fiihrt wie die simultane Ausfithrung im Sinne von Definition 4.
Um eine solche Reihenfolge zu finden, kann es sinnvoll sein, den unten definierten Deakti-
vierungsgraphen zu betrachten.

Definition 19 (Deaktivierungsgraph). Sei P = (A, 1,0, g) eine Planungsinstanz. Ein
gerichteter Graph G = (O, K) mit K C O x O ist ein Deaktivierungsgraph (Disabling
Graph) fiir P, falls K alle Kanten (o0,0’) enthilt, so dass

1. es einen Zustand s gibt, der von I mit Operatoren aus O erreichbar ist und in dem
appy o, y(s) definiert ist, und
2. o deaktiviert o’.

Die parallele Anwendbarkeit von Operatoren ist dann nicht mehr gewihrleistet — wenn auch
nicht ausgeschlossen —, wenn sie sich direkt oder indirekt gegenseitig deaktivieren, d.h. wenn
es einen Zyklus im Deaktivierungsgraphen gibt, der beide Operatoren enthélt. Einen solchen
gibt es genau dann, wenn sie in der gleichen nicht-trivialen starken Zusammenhangskompo-
nente des Deaktivierungsgraphen liegen.

Definition 20 (Starke Zusammenhangskomponente eines gerichteten Graphen).
Sei G = (V, K) ein gerichteter Graph. Eine Menge V/ C V heifit starke Zusammenhangs-
komponente von G, falls es fiir alle v,v" € V' einen gerichteten Pfad © von v nach v' in
G' = (V',K') mit K' = K [y/xys gibt und dies fiir keine echte Obermenge von V' gilt.
Fine starke Zusammenhangskomponente heifit nicht-trivial, wenn sie aus mehr als einem
Element besteht oder einelementig ist und fiir dieses Element v eine Kante (v, v) enthélt.

Beispiel 21. Betrachte die Planungsinstanz aus Beispiel 9. Nach Beispiel 18 hat der kleinste
Deaktivierungsgraph fiir P die Form wie in Abbildung 2.2. Die drei starken Zusammenhangs-
komponenten sind grau hinterlegt.

=(02)

Abbildung 2.2.: Kleinster Deaktivierungsgraph der Planungsinstanz aus Beispiel 9
Definition 22. Sei P = (A, 1,0, g) eine Planungsinstanz und G = (O, K) ein Deaktivie-

rungsgraph fiir P. Seien C1, ..., ), die starken Zusammenhangskomponenten von G. Eine
totale Ordnung < auf O heifit mit G vertriglich, falls gilt:

1. fiir jedes i € {1,...,m } gibt es eine totale Ordnung <; auf C; und

2. es gibt eine totale Ordnung <¢ auf der Menge der starken Zusammenhangskomponen-
ten, so dass es fir alle 4,7 € {1,...,m} mit C; <¢ C; kein Paar o € C; und o’ € C}
mit (0,0") € K gibt, so dass

fiir je zwei Operatoren 0,0’ € O genau dann o < o gilt, wenn es ein ¢ € {1,...,m } mit
{0,0'} C C; und o <; o gibt oder wenn 7,5 € {1,...,m} existieren mit ¢ # j, o € C;,
o e Cj und C; <¢ Cj.
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Lemma 6. Fiir jeden Deaktivierungsgraphen G jeder Planungsinstanz P gibt es mindestens
eine mit G vertrdgliche totale Ordnung < der Operatoren.

Beweis. Sei G = (O, K) ein Deaktivierungsgraph fiir P mit den starken Zusammenhangs-
komponenten C1, ..., C,,. Starke Zusammenhangskomponenten bilden immer einen gerich-
teten azyklischen Graphen (DAG). Denn angenommen, der Graph der Komponenten wire
zyklisch, so miissten noch mindestens zwei Komponenten zusammengefasst werden, wéren
also nicht maximal. Somit lassen sich die starken Zusammenhangskomponenten derart zu
einer Ordnung <¢ topologisch sortieren, dass es fiir alle 4,5 € {1,...,m} mit C; <¢ C;
kein Paar o € C; und o' € C;j mit (0,0") € K gibt. Wahlt man fiir jedes i € {1,...,m}
eine beliebige Ordnung <; auf C;, so kann man < so definieren, dass genau dann o < o gilt,
wenn es ein ¢ € {1,...,m} mit {o,0'} C C; und 0 <; o gibt oder wenn i,j5 € {1,...,m}
existieren mit ¢ # j, o € Cy, o’ € C; und C; <¢ Cj. O

Das folgende Lemma, dessen Beweis in der Arbeit von Rintanen u.a. [2005] gefithrt wird,
beschreibt den Zusammenhang zwischen der Interferenz von Operatoren und der Existenz
von 1-Linearisierungen-Plédnen.

Lemma 7. Sei P = (A,1,0,g) eine Planungsinstanz, 11 = (Sp,...,Sp—1) eine Folge von

Mengen von Operatoren und © = so, ..., eine Folge von Zustinden, so dass (1.) so = I,
(2.) es fir allet € {0,...,b—1} eine totale Ordnung < von Sy gibt, in der kein Operator
o' wvon einem Operator o mit o < o' deaktiviert wird, und (8.) siy1 = appg,(st) fir alle
t€{0,....,b—1}. Dann ist II ein 1-Linearisierungs-Plan fir P. O

2.3.3.3. Parallelitatskodierung

In diesem Teilabschnitt wird eine auf dem oben definierten Deaktivierungsgraphen basieren-
de Kodierung vorgestellt, die garantiert, dass der einer erfiillenden Belegung entsprechende
Plan ein 1-Linearisierungs-Plan ist.

Definition 23. Sei O eine Menge von Operatoren und ¢ ein Literal. Definiere dann die Men-
ge aller Operatoren, die ¢ moglicherweise falsifizieren und die Menge aller Operatoren, bei
denen ¢ im Antezedens eines bedingten Effektes oder positiv in der Vorbedingung vorkommt,
als

E, {ocO]|l€eo],} wund
Ry = {0:<p,e,c)60|pos(ﬁ,p)oderKEU{Lit(var(f))|fl>d€c}}.

FEy ist also die Menge aller Operatoren, die durch ihre das Literal ¢ falsifizierenden Effekte
potentiell andere Operatoren deaktivieren, wihrend R, die Menge aller Operatoren ist, die
beziiglich ¢ moglicherweise von anderen Operatoren deaktiviert werden.

Die folgende aussagenlogische Formel soll dazu dienen, eine solche Teilmenge C/ der Ope-
ratoren einer starken Zusammenhangskomponente C; eines Deaktivierungsgraphen G zu
finden, dass es bei einer fest vorgegebenen totalen Ordnung <; von C; keine zwei Operato-
ren 0,0’ € C; mit den folgenden Eigenschaften gibt: (1.) 0,0’ € C/, (2.) 0 <; o’ und (3.) o
deaktiviert o’. Dann ist C! eine Menge von Operatoren aus Cj, die zu einem gegebenen Zeit-
punkt ¢ parallel angewandt werden diirfen, und S; = |J;*, C!. Eine zuléissige Linearisierung
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von Sy erhélt man durch Restriktion einer mit G vertréiglichen linearen Ordnung =<, die
<le,==; fir allei € {1,...,m} erfiillt, auf S;.

Definition 24. Sei o' < --- < 0" eine lineare Ordnung einer Menge von Operatoren, £
ein Literal und seien E und R zwei Mengen von Operatoren. Dann sei die aussagenlogische
Formel linchain (o', ..., o"; E; R; () wie folgt definiert:
linchain(o', ..., 0" E; R; ) :=
/\{oi—>aj"l |1<i<j<n,o €E,o ER,{OHl,...,oJ‘*l}ﬂR:@}/\
/\{ai’e—wﬂ"e | 1§i<j§n,{0i,oj} QR,{0i+l,...,0j71}ﬂR:®}/\
/\{ai’e—>—|oi | lgign,oieR}.
mit bisher unbenutzten Hilfsvariablen a*¢,1 < i < n.
Beispiel 25. Betrachte die Planungsinstanz aus Beispiel 9. Sei £ = —aqo, E = E; = { 02,03 }
und R = Ry = { 02,03 }. Dann ist

linchain (o1, 02,03, 04; E; R; £) = (05 — a>*) A (a®* — a®*) A (a®* — —09) A (¢ — —03)

= 02 — —03

Definition 26 (Kodierung der 1-Linearisierungs-Eigenschaft). Sei P = (A,1,0, g)
eine Planungsinstanz und G = (O, K) ein Deaktivierungsgraph fiic P. Seien C1,...,Cp,
die starken Zusammenhangskomponenten von G und sei fiir alle ¢ € {1,...,m} auf C; =
{0, N } eine beliebige totale Ordnung <;, etwa 0;, <; -+ <; Oijc, s gegeben. Defi-
niere dann

b—1 m
[[’Pﬂl;’lin = /\ /\ /\ linchain(0;,, ..., 0ic. 3 e Re; O
t=0 LeLit(A) i=1

Lemma 8. Die Formel [[’Pﬂl;’lin hat Grafie O(n) fiir n = |O]. O
Lemma 9. Sei P = (A,1,0,g) eine Planungsinstanz und sei die Formel [P]%,qic N [[P]]l;’én

erfillbar, etwa durch die Belequng v. Dann gibt es einen 1-Linearisierungs-Plan der Linge b
fir P, genaver: 11V = (S§, ..., S}_,) zusammen mit ¥ = s{}, ..., sy ist ein 1-Linearisierungs-
Plan fiir P.

Beweis. Sei G der bei der Kodierung benutzte Deaktivierungsgraph fiir P, v eine Belegung
mit v |= [P]L,.;. A[P]%L und < eine mit G und den bei der Kodierung benutzten Ordnungen

basic 1lin
=; vertrégliche totale Ordnung von O. Nach Lemma 7 reicht es, neben s;11 = appg, (s¢) zu
zeigen, dass es fiir alle t € {0,...,b— 1} keine zwei Operatoren 0,0’ € S; gibt, so dass o

von o deaktiviert wird und dass o < o’. Angenommen, es gébe ein solches ¢ und ein solches
Paar von Operatoren. Der Fall, dass o € C; und o’ € C} fiir i # j, ist ausgeschlossen, denn
nach der Definition einer mit dem Deaktivierungsgraphen vertriglichen totalen Ordnung
gilt wegen (0,0’) € K auch C; <¢ C; und damit nach der Voraussetzung iiber < auch
o' < o, im Widerspruch zur Annahme. Seien also 0,0’ € C;. Da o von o deaktiviert wird,
gibt es ein Literal ¢ mit ¢ € [0], und pos(¢,p') oder ¢ € Lit(var(f’)) fiir ein f'1>d € ¢,
wenn o' = (p/,¢/,c’). Damit ist nach Definition o € E; und o’ € Ry. Nach Voraussetzung
gilt v E linchain(oil,...,oi‘cﬂ;Eg;Rg;E)t und wegen o € S; auch v = o;. Die Formel
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linchain(o;,, . . ., Oic, |3 Ey; Ry; £); enthilt wegen o <; o eine Folge von Implikationen o; —
alvt = al*t — . = al** — =0). Daraus folgt, dass v |= =0}, also o’ ¢ S, im Widerspruch
zur Annahme. Dass s;11 = appg, (s¢) gilt, ist klar. O

2.4. Modellpriifung

In diesem Abschnitt werden die Grundbegriffe der Modellpriifung, insbesondere der LTL-
Modellpriifung, dargestellt. Dazu wird die Logik LTL eingefiihrt (Teilabschnitt 2.4.1), das
Modellpriifungs-Problem fiir diese Logik definiert (Teilabschnitt 2.4.2), ein symbolisches
LTL-Modellpriifungs-Verfahren durch Ubersetzung in das aussagenlogische Erfiillbarkeits-
problem dargestellt (Teilabschnitt 2.4.3), das Gegenbeispiele bis zu einer vorgegebenen Ma-
ximalldnge finden kann, und gezeigt, wie die Effizienz von Modellpriifungs-Verfahren erhcht
werden kann, ohne die Korrektheit bzw. Vollstdndigkeit der Verfahren zu beeintréichtigen,
indem parallele Transitionen zugelassen werden (Teilabschnitt 2.4.4).

Auf andere Modellpriifungs-Verfahren wie explizite Modellpriifung, Modellpriifung mit Biichi-
Automaten oder symbolische Modellpriifung mit BDDs sowie auf Modellpriifung fiir andere
als in LTL formulierbare Eigenschaften [Clarke u. a., 2002] wird nicht eingegangen.

2.4.1. Linearzeit-Temporallogik

Temporallogiken sind spezielle Modallogiken, mit denen Eigenschaften von Transitionssys-
temen beschrieben werden konnen. Wihrend man mit den Logiken CTL* und CTL auch
das Verzweigungsverhalten von Transitionssystemen beschreiben kann, ist die Logik LTL
nur ausdrucksstark genug, um Aussagen iiber einzelne Pfade in Transitionssystemen zu ma-
chen. Wir wollen hier dennoch lediglich die Logiken LTL und LTL_x betrachten, da die
Ausfithrungspfade von Plidnen, deren Eigenschaften wir mit Hilfe temporallogischer Formeln
spezifizieren wollen, bereits linear sind.

2.4.1.1. Syntax

Ohne die Ausdrucksstirke von LTL einzuschrinken, betrachten wir nur LTL-Formeln in Ne-
gationsnormalform, d.h. solche Formeln, in denen alle Negationssymbole unmittelbar vor
Aussagenvariablen auftreten. Unter Verwendung des R-Operators, der durch ¢1Rps <
—(—p1U=gpq) definiert ist, kann jede LTL-Formel in eine dquivalente Formel in Negations-
normalform umgewandelt werden, ohne sie wesentlich zu vergrofiern [Clarke u. a., 2002].

Definition 27 (LTL-Formel). Sei A eine Menge von Aussagenvariablen. Die Menge der
LTL-Formeln in Negationsnormalform (kurz LTL-Formeln) iiber A ist dann wie folgt definiert:

1. Fir jedes a € A sind a und —a LTL-Formeln in Negationsnormalform.
2. Sind ¢ und @y LTL-Formeln in Negationsnormalform, so auch o1 A @2, 1V @2, Foq,
Gy, X1, p1Ups und o1 Repo, d.h.

LTL == A|-A|LTLALTL|LTLVLTL
|FLTL|GLTL|XLTL|LTLULTL|LTLRLTL.
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Wie in der Aussagenlogik konnen als Abkiirzungen die Symbole — und « eingefiihrt wer-
den. Mit var(y) bezeichnen wir wie in der Aussagenlogik die Menge der in ¢ auftretenden
Variablen, mit ||¢|| ihre Léinge.

Definition 28 (LTL_x-Formel). Sei A eine Menge von Aussagenvariablen. Die Menge der
LTL_x-Formeln in Negationsnormalform (kurz LTL_x-Formeln) iiber A ist die Menge aller
LTL-Formeln, in denen an keiner Stelle der Operator X vorkommt.

Obwohl die in dieser Arbeit in Kapitel 3 vorgestellte aussagenlogische Kodierung nur eine Ko-
dierung des Handlungsplanungsproblems fiir LTL _x-, nicht fiir allgemeinere LTL-Zielformeln
darstellt, wollen wir uns im Rest dieses Abschnitts noch nicht auf LTL_x beschrinken. Er-
zwingt man durch Hinzufiigen eines geeigneten Konjunktionsgliedes zu der aussagenlogi-
schen Kodierung sequentielle Pline, so sind auch allgemeine LTL-Formeln mit X-Operator
als Zielspezifikationen moglich.

2.4.1.2. Semantik

In diesem Teilabschnitt definieren wir mehrere Giiltigkeitsbegriffe einer LTL-Formel ¢ auf
einem Pfad 7, kurz 7 = ¢, ndmlich Giiltigkeit auf unendlichen Pfaden, Giiltigkeit auf endlich
langen Pfaden, die auf einen Zustand enden, der bereits zuvor auf dem Pfad aufgetreten ist,
und somit einen Zyklus représentieren, sowie Giiltigkeit auf endlichen Pfaden, die keinen
Zyklus reprisentieren. Die Definitionen sind im Wesentlichen aus der Arbeit von Biere u. a.
[1999] entnommen.

Definition 29 (Kripke-Semantik fiir LTL-Formeln auf unendlichen Pfaden). Sei
M = (F, L) ein Kripke-Modell, 7 ein unendlicher Pfad in 97 und ¢ eine LTL-Formel. Dann
ist  giiltig auf =, wenn 7 = ¢, wobei

7 a :gdw. a € L(w(0)) 7= —a gdw. a ¢ L(n(0))
TE o1 Aps gdw. mE o und 7 | @9 TE @1 Ve igdw. 7= @1 oder 7 = o
7= Fp :gdw. ex. i € N, so dass 7' |= ¢ 7= Go :gdw. f. a. i€ Ngilt 7' |= @

7= Xy gdw. 7 =
7= 1 Ups :gdw. ex. i € N, so dass © |= @o und fiir alle j € Nmit 0 < j < i gilt 7/ = ¢y
7 = 1Ry :gdw. f.a.i € N gilt, dass 1 |= @9 oder ex. j € Nmit 0 < j <4 und 77 |= ¢

Definition 30. Seien k,b € Nund k < b. Ein Pfad 7 in 9 = (Q, R, L) heifit (b, k)-Schleife,
falls er die Form 7 = 7(0),...,7(k—1),7(k),...,m(b—1),7(b) mit w(b) = w(k —1) hat. Sind
u=m(0),...,m(k —1) und v = 7w(k),...,n(b), so definieren wir 77° := u o v¥. Anschaulich
ist mp° der unendliche Pfad, der entsteht, wenn man die Schleife v nicht nur einmal, wie in
m, sondern unendlich oft durchlauft. Der Pfad 7 heif3t b-Schleife, falls es ein solches k € N
gibt, dass 7 eine (b, k)-Schleife ist.
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° . . ° ° ° ° . .
7(0) m(b) m(0) m(k —1) (k)
=m(b)
(a) Pfad ohne Schleife (b) (4, 2)-Schleife

Abbildung 2.3.: Beispiele fiir Pfade mit und ohne Schleifen

Definition 31 (Kripke-Semantik fiir LTL auf endlichen Pfaden ohne Schleife). Sei
b € N, 901 ein Kripke-Modell, 7 ein Pfad der Lénge mindestens b+ 1 in 9, der keine b-Schleife
ist, und ¢ eine LTL-Formel. Dann ist ¢ giiltig auf 7 mit Schranke b, kurz = =, ¢, wenn
7 Y ¢, wobei

7 = a gdw. a € L(n(t)) 7=l —a gdw. a ¢ L(n(t))
7 b o1 A2 gdw. T b @1 und T =) oo 7= o1 V2 igdw. T b @1 oder T =L o
TELFp gdw. ex. jENt<j<b:mll ¢ 7 Gy
T X gdw. t<bund 7 =
7 b 01Uy :gdw. ex.jEN,tﬁjgb:w):ggogundf.a.nENmitt§n<j:7r|:{}gol
T EL piRpy tgdw. ex. jENt<j<b:ml] pyundf a.n e Nmitt <n<j:mpp s

Ist t > b, so gilt 7 &} ¢ fiir jede LTL-Formel .

Definition 32 (Kripke-Semantik fiir LTL auf endlichen Pfaden mit Schleife). Seien
k,b € N, 9 ein Kripke-Modell, 7 eine (b, k)-Schleife in 9t und ¢ eine LTL-Formel. Dann ist
¢ giiltig auf 7 mit Schleifenanfang &£ und Schranke b, kurz 7 =, 1) @, wenn 7° = .
Da ein Pfad zugleich eine (b, k)- und eine (b, k')-Schleife fiir k& # k' sein kann, sagen wir,
dass ¢ auf m mit Schranke b giiltig ist, kurz 7 = ¢, wenn es ein solches k gibt, dass 7
eine (b, k)-Schleife ist und dass 7 = 1) @

Beispiel 33. Seien m; = 000, 101, 100,001, 7o = 011,111, w3 = m; o2 0011 = 000, 101, 100,
001,011,111,011 und 74 = m; omw§ = 000, 101, 100,001,011,111,011,111, ... Pfade in einem
Kripke-Rahmen iiber den Zustandsvariablen a;, as und asz, wobei die Bezeichnungen der
Zustdnde der Konvention aus Beispiel 9 entsprechen. Dann sind 7, m und w3 endliche
Pfade, darunter 73 die einzige Schleife, eine (6, 5)-Schleife, und 74 der einzige unendliche
Pfad. Seien ferner die folgenden Spezifikationen gegeben:

v1 = (a1 <> a3)U(ay A —ag) und w2 = (m(a2 A a3))U(G(az A as)).
Dann gilt etwa m =3 @1 (wegen m1 =9 ¢1) und 73 =6 @2 (denn 73 ist eine (6,5)-Schleife
und 73 [=(g5) P2 Wegen T3% = T4 = 02).
2.4.2. Das Modellpriifungs-Problem

Das LTL-Modellpriifungs-Problem ist das Problem, fiir ein Kripke-Modell 9 =
(Q,R, L), einen Zustand s € @ und eine LTL-Formel ¢ zu entscheiden, ob M, s = E¢,
d.h. ob es einen Pfad 7 in 9 mit 7(0) = s und 7 = ¢ gibt.
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2.4.3. Modellpriifung durch Ubersetzung in Aussagenlogik

In ihrer Arbeit aus dem Jahr 1999 stellen Biere, Cimatti, Clarke und Zhu einen Algorithmus
zur symbolischen beschrinkten Modellpriifung (Symbolic Bounded Model Checking) vor,
der eine Modellpriifungs-Instanz 9, s =, Eg, d.h. die Frage, ob es einen Pfad 7 in 91 mit
m(0) = s und 7 &3 p gibt, so in eine aussagenlogische Formel @, iibersetzt, dass M, s =, Eg
genau dann gilt, wenn @, erfiillbar ist.

2.4.3.1. Kodierung

Bei der Ubersetzung einer LTL-Formel in eine aussagenlogische Formel folgen wir der Arbeit
von Latvala u.a. [2004], in der eine etwas einfachere Ubersetzung als von Biere u. a. [1999]
angegeben wird, die immer eine in der Planlinge und der Gréfle der LTL-Formel linear
grofe! aussagenlogische Formel erzeugt. Dabei benétigen wir Hilfsvariable loopto, fiir alle
te{0,...,b—1} und smallerEx, fiir alle t € {0,...,b— 1}, wobei loopto, nur dann wahr
sein soll, wenn es eine Schleife zuriick zu w(t) gibt, und smallerEz; genau dann, wenn es
eine Schleife zu einem Zustand 7(j) mit j < ¢ gibt. Neben der eigentlichen Ubersetzung der
LTL-Formel werden Axiome kodiert, die beschreiben, ob ein erfiillender Pfad eine Schleife
ist und zu welchem Zustand in diesem Fall zuriickgesprungen wird. Diese Axiome sind

b—1
looptoAzioms, = /\ (looptot — /\ (ar < ab))
t=0 a€A
smallerExistsAxiomsy, := —smallerEz g/

b—1
/\ (smallerExt — (smallerExy—q V looptot_l))
t=1
b—1

atMostOneAxiomsy, = /\ (smallerEmt — ﬁlooptot)
t=0

loopConstraints, = looptoAxioms, N\ smallerExistsAzioms, N\ atMostOneAzioms;

Die Beobachtung, die zu der von Latvala u. a. [2004] und #hnlich von Biere, Cimatti, Clar-
ke, Strichman und Zhu [2003] beschriebenen Kodierung gefiithrt hat, ist, dass es moglich
ist, den Ausfithrungspfad eines Planes nicht nur als Pfad im gesamten dem Zustandsraum
entsprechenden Kripke-Modell, sondern in einem neuen Kripke-Modell zu betrachten, das
nur aus dem Pfad selbst besteht. Da in diesem neuen Kripke-Modell jeder Knoten hochs-
tens einen Nachfolger besitzt, haben die Pfadquantoren A und E die gleiche Bedeutung und
die zu verifizierende LTL-Formel kann durch Ersetzung jedes Temporaloperators O durch
EO in eine CTL-Formel umgewandelt und dann mit CTL-Modellpriifungs-Methoden behan-
delt werden. Die in den oben genannten Arbeiten beschriebene Ubersetzung beruht auf der
Fixpunkt-Charakterisierung der CTL-Modellpriifung [Clarke u.a., 2002], auf die hier nicht
néher eingegangen werden soll.

Fiir Formeln ¢ der Gestalt o1 Upa, v1Rp2, Fp1 und Gy ist es, wenn 7(¢) innerhalb der
Schleife liegt, zur Entscheidung, ob 7 =} ¢, im Allgemeinen nétig, fiir alle j, fiir die 7(j)

IFiir den Beweis der Linearitit verweisen wir auf Latvala u. a. [2004].
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ebenfalls innerhalb der Schleife liegt, zu wissen, ob 7 i p1 bzw. w Izi 2, insbesondere
auch fiir solche j, fiir die 7(j) zwischen dem Anfang der Schleife und dem aktuellen Zustand
7(t) liegt. Um das zu bestimmen, wird eine approximative Ubersetzung fiir die Fixpunktbe-
rechnung verwendet, die in das Endergebnis eingeht.

Definition 34. Seien b,¢ € N mit ¢ < b. Dann sind die Ubersetzung [-]; und die Hilfsiiber-
setzung ()i einer LTL-Formel wie folgt definiert:

t<b t=>
la]} ay \/?;é(looptoj Aaj)
[-all —ay \/?;é(looptoj A —aj)
[v1 A ol [ealy A L2 Vi (loopto; A g1 A pal])
[p1 V @2l [eals V [l Vg (loopto; A p1 V @2l
[Xel [elit V5o (loopto; A [lf*)
[Fel; [l v [Fe]; vi’*éuoopto A ER)D)
[Gel} [l} A (Gt Vg (loopto; A (Ge)])
lerUpall | T2l V ([erls A LerUspeli™) | Vizg(loopto; A (01Us2))])
[eiReo]l | T2l A (Leall V [e1Reals™) | Vg (loopto; A (1R
(Fo)i [elh v (Fe i L
(Gedi [elh A (Gt T
{er1Up2)p | T2l V (Ienlh A e U2yt €
(1Rl | 2l A (Ieallh v (o1 Ry ™) T

Definition 35. Sei P = (A4,1,0,¢) eine Planungsinstanz, b € N, ¢ eine LTL-Formel und
[P]° eine aussagenlogische Kodierung eines Planes der Liinge b fiir P, etwa [P]?, ... Dann
sind die aussagenlogischen Formeln [P, ¢]%,,;c und [P, ¢]° definiert durch

[P, )% = loopConstraints, A [o]) und
[[,Puspﬂb = [[PﬂbA [[,PuspﬂbBMC
Beispiel 36. Seien A = { a',a? }, b=1und ¢ = Fa' A Ga?. Dann haben wir

looptoAzioms, = loopto, — ((ay < ai) A (a} < a?))

smallerEristsAzioms, = —smallerEx
atMostOneAa:iomsl = smallerEzy — —loopto,
[Fa' A Ga?]{ = [Fa']) A [Ga?])
= ([T} v [Fa']}) A ([0°]8 A [Ga®]1)
{

a' ]}V (looptog A (Fa')1)) A ([a®]5 A (looptog A (Ga?))T))

A
a®]} A (looptog A ([a]9 A (Ga®))1)))
V (looptoy A (ao VL)) A (ao (looptoy A (a% AT)))
= ag A ad A looptoy.

(
= (
([a'13 v (looptog A ([a']7 V (Fa')1)))A
(
= (ag
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Insgesamt erhélt man daraus
[P, el% e = —~smallerEzg A looptog A ag A a2 Aat Aa?,

d. h. eine erfiillende Belegung muss beide Zustandsvariable zu beiden Zeitpunkten erfiillen
und damit einem Plan entsprechen, der im Zustandsgraphen eine (1, 1)-Schleife erzeugt.

2.4.3.2. Korrektheit

In den folgenden Lemmata dieses Teilabschnitts sei immer P = (A, I, 0, g) eine Planungs-
instanz, b, k,t € N, 0 < k,t <b, I = (Sp,...,S—1) eine Folge von Mengen von Operatoren,
m™ = So,...,S eine Folge von Zustédnden sowie ¢ eine LTL-Formel. Ferner sei v eine Bele-
gung, deren Restriktion auf U?:o A U U?;é O mit ’Ulblﬂ. iibereinstimmt, die zusétzlich fiir
die Variablen in Ui’;é { loopto,, smallerEx; } definiert ist und fiir die v |= loopConstraints,
gilt.

Lemma 10. Falls v |= loopto,_q, so ist w eine (b, k)-Schleife.

Beweis. Gelte v = loopto,_,. Wegen v |= loopConstraints, folgt, dass v = loopto,_, —
Nacalar—1 < ap), d.h. mit Modus Ponens und Definition der Konjunktion, dass v |=
ap—1 < ayp fur alle a € A. Nach dem Lemma iiber den Zusammenhang zwischen Plinen und
erfiillenden Belegungen (Lemma 4) folgt w(k — 1) = w(b). Da 7 die Linge b+ 1 besitzt, ist
7 eine (b, k)-Schleife. O

Lemma 11. Seim =uov® eine (b, k)-Schleife mit ||u|| = k und ||v|| =b—k + 1 und sei ¢
eine Formel der Gestalt Fp1, G, p1Upy oder o1Rps. Gelte ferner, dass v = [¢]} gdw.
7 =i 4 fir alle echten Teilformeln v von ¢ und alle t € {0,...,b—1}. Dann gilt

v (Fp )t gdw. eser. jEN t<j<bmitn 'Zi o1,
vE(Ge);  gdw.  firalle j € N mitt < j <b gilt: © Izi o1,
vE (o1 Up)i  gdw. eser. jeEN t<j<bmitm Izi w2 und
fir allen e N mit t <n < j gilt: m =} ¢1,

vE {o1Rpo)s  gdw.  fiir alle j € N mit t < j < b gilt, dass 7 Izi w2 oder
dass es einn € Nmit t <n < j und 7 = @1 gibt.

Beweis. Wir beweisen die Behauptung durch Induktion tiber den Zeitpunkt ¢, wobei wir bei
dem Basisfall t = b beginnen und riickwérts bis ¢ = 0 laufen.

1. Basisfall ¢ = b: Wir beweisen die Behauptung nur fiir Formeln der Gestalt Fy. Der
Beweis fiir G, ¢1Ups und ¢1Rp2 erfolgt analog. Fiir alle LTL-Formeln ¢ gilt sowohl
v £ (Fe)h = L als auch, dass es kein j € Nmit b < j < bund 7 = ¢1 gibt.

2. Induktiver Fall ¢ < b: Auch hier beweisen wir die Behauptung nur fiir Formeln der
Gestalt Fo, da der Beweis fiir Gy, ¢1 Ups und o1 Rgps wiederum analog erfolgt. Nach
Definition gilt v = (Fp)! genau dann, wenn v |= [¢]! oder v = (Fp)i™. Der erste
Fall ist nach Voraussetzung dquivalent zu 7 =/ ¢, da ¢ eine echte Teilformel von Fo
ist. Der zweite Fall ist nach Induktionsvoraussetzung dquivalent dazu, dass es ein j € N
mit ¢+ 1 < j < bund 7 |=] ¢ gibt. Mindestens einer der beiden Fille tritt genau dann
ein, wennesein j e Nmit t <j <bund 7w ggpgibt. O
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Lemma 12. Sei 1 keine Schleife. Dann gilt v |= [¢]} gdw. so.—1 L ¢. Dabei ist sg.p—1 =

w(0),..., 7

(b — 1) der Pfad m ohne den letzten Zustand.

Beweis. Wir beweisen die Behauptung durch Induktion iiber den Zeitpunkt ¢, wobei wir
sowohl beim Induktionsanfang als auch im Induktionsschritt jeweils einen induktiven Beweis
iiber den Aufbau von LTL-Formeln fithren. Die Induktion iiber die Zeitpunkte beginnt bei
t = b und verlauft riickwérts bis ¢t = 0.

1. Basisfall t = b: Bei der Induktion iiber den Aufbau von LTL-Formeln beschranken wir
uns auf den Fall von Atomen, da fiir ¢ = b alle Arten von LTL-Formeln im wesentlichen
gleich behandelt werden. Nach Definition gilt v |= [a]} genau dann, wenn es ein j € N
mit 0 < j < b, v |= loopto; und v |= a; gibt. Das ist immer falsch, da nach Lemma 10
und weil 7 keine Schleife ist, v loopto; fiir alle j € N mit 0 < j < b gilt. Auch
So:—1 o ¢ ist wegen b — 1 < b immer falsch.

2. Induktiver Fall ¢ < b: Bei der Induktion iiber den Aufbau von LTL-Formeln betrachten
wir exemplarisch die Fille von Atomen, Konjunktion, F-Operator und U-Operator.

a)

b)

c)

Basisfall a € A: Es gilt v = [a]} = a; genau dann, wenn 7(¢) = a genau dann,
wenn a € L(n(t)) genau dann, wenn 7 =) ;| a genau dann, wenn so.p—1 =5 a.
Induktiver Fall 1 V ¢o: Nach Definition gilt v = [p1 A 2]} genau dann, wenn
v E [¢1]} und v = [p2]};. Das ist nach Induktionsvoraussetzung genau dann der
Fall, wenn so.p—1 ), 1 und sop—1 =b_; @2, d-h. sop—1 Ep_1 01 Ao
Induktiver Fall Fo: Nach Definition gilt v = [Fp]! genau dann, wenn v = [¢]}
oder v |= [Fe]it. Im ersten Fall ist die Induktionsvoraussetzung der inneren
Induktion iiber LTL-Formeln, im zweiten Fall die Induktionsvoraussetzung der
duBeren Induktion {iber die Zeitpunkte anwendbar, d.h. die letzte Aussage ist
dquivalent dazu, dass sg.p—1 )zi_l o oder sg.p—1 |:f:11 Fp. Das gilt genau dann,
wenn so;p—1 =44 ¢ oder es ein j € N gibt mit ¢t +1 < j < b und sop—1 =]_; ¢,
d.h. wenn es ein j € N gibt mit t < 7 < b und sg.p—1 |:i71 @. Das ist dquivalent
dazu, dass sp.p—1 5, Feo.

Induktiver Fall 1 Ugs: Nach Definition gilt v = [¢1Ups2]} genau dann, wenn
[2]t oder sowohl [p1]f als auch [p1 Ups]it! von v erfiillt wird. Die Erfiillt-
heit der beiden ersten Formeln kann nach der inneren Induktionsvoraussetzung,
die der dritten Formel nach der dufleren Induktionsvoraussetzung durch eine
gleichwertige Bedingung ersetzt werden, d.h. v = [p1Ups]! genau dann, wenn
S0:b—1 Fp_q 2 oder sowohl so.p—1 =L _; @1 als auch sg.p—1 |:Zf11 ©1Ups. Das ist
genau dann der Fall, wenn so.,—1 [=,_; 2 oder sowohl sp.,—1 =} ¢1 als auch
ein 7 € Nmit t+1 < j < b existiert, so dass sg.p—1 ):Ll w9 und dass fiir allen € N
mit t+1 <n < j gilt, dass so.p—1 =) ¢1. Das wiederum gilt genau dann, wenn
So:b—1 =41 2 oder ein j € N mit ¢ +1 < j < b existiert, so dass sp.p—1 ):Ll V2
und dass fiir alle n € N mit ¢t < n < j gilt, dass sp.—1 [}, ¢1. Das gilt genau
dann, wenn ein 7 € N mit ¢t < j < b existiert, so dass sp.p—1 |:i_1 2 und dass
tir alle n € Nmit ¢t <n < j gilt, dass so.p—1 =}, 1. Dies gilt nach Definition
genau dann, wenn Sg.p—1 |:}§_1 p1Upo. O

Lemma 13. Sei 7 eine b-Schleife. Dann gilt v =[]} genau dann, wenn es ein solches
k € N gibt, dass 7 eine (b, k)-Schleife ist und 7" = . Insbesondere gilt v = [¢]) genau
dann, wenn =y ©.
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Beweis. Die Struktur des Beweises ist dieselbe wie beim Beweis des vorigen Lemmas. Wir
beschrianken uns sowohl beim Basisfall ¢ = b als auch im Induktionsschritt fiir ¢ < b exem-
plarisch auf den Beweis fiir Formeln der Gestalt Fo.

1. Basisfall ¢ = b: Nach Definition gilt v | [Fy]? genau dann, wenn es ein j € N,
0 <j <b-—1 gibt, so dass v [= loopto; und v |= {(Fe)]. Nach Lemma 10 und
Definition 32 gilt das genau dann, wenn es j € N, 0 < j < b — 1, mit 7(j) = n(b) und
v = (Fe))] gibt. Nach Lemma 11 gilt das genau dann, wenn esein j € N, 0 < j < b—1
gibt, so dass m(j) = m(b) und dass es weiter ein n € N mit j <n <b— 1 gibt, so dass
7 =} . Das gilt genau dann, wenn 7(j) = 7(b) und es ein k € N, ndmlich k = j — 1,
gibt, so dass 7 eine (b, k)-Schleife ist und es ein n € N mit j < n < b — 1 gibt, so
dass m°" = ¢ gilt. Das ist dquivalent dazu, dass es ein k € N gibt, so dass 7 eine
(b, k)-Schleife ist und 7% = Fe.

2. Induktiver Fall ¢ < b: Nach Definition gilt v = [Fy]! genau dann, wenn v =[]}
oder v |= [Fe]it!. Nach Anwendung der beiden Induktionsvoraussetzungen ist das
genau dann der Fall, wenn es ein solches k € N gibt, dass 7 eine (b, k)-Schleife ist
und w,‘got E ¢ sowie w,‘zo(t“) E Fp. Nach der Definition des F-Operators gilt zugleich

wg"t E ¢ und wgo(”l) E Fp genau dann, wenn wg"t E Fo. 0

Lemma 14. Sei P = (A,I,0,q) eine Planungsinstanz, ¢ eine LTL-Formel und b € N.
Wenn die Formel [P, ¢]° wie oben mit [P]® = [P]%,ec N [['Pﬂl;ﬁn erfillbar ist, so gibt es
einen solchen 1-Linearisierungs-Plan 11 = (Sy, ..., Sp—1) mit Ausfihrung = = so,...,sp fir

P, dass T = @, falls ™ eine Schleife ist, bzw. So.p—1 Fp—1 @, sonst.

Beweis. Seiv eine Belegung mit v |= [P]°AloopConstraints,A[¢]). Seien TIV = (Sg, ..., S¥ |)
und 7 = sg,...,s; wie in Definition 16. Nach Lemma 9 ist II" ein 1-Linearisierungs-Plan
mit Ausfithrung 7° fiir P, denn v = [P]°. Da v = loopConstraints, A [¢]Y, ist Lemma 12
(keine Schleife) bzw. Lemma 13 (Schleife) anwendbar, woraus die Behauptung folgt. O

2.4.4. Parallele Transitionen und Aquivalenz von Pfaden

Es ist moglich, die Effizienz von Modellpriifungs- Algorithmen dadurch zu erhéhen, dass man
in einem Algorithmus nicht alle Pfade, sondern nur Reprisentanten von Klassen von Pfaden
betrachtet (Partial Order Reduction,).

Definition 37 (Induzierte Zustandsmarkierung). Sei P = (4, I, 0, g) eine Planungsin-
stanz, §(P) = (Q, Ry, ..., R,) der von P induzierte Kripke-Rahmen und A” C A eine Menge
von aussagenlogischen Variablen. Die Abbildung L4/ : @ — 24" heift von A’ induzierte
Zustandsmarkierung fiir §, falls La/(s) = sN A’ fiir alle s € Q. Ist ¢ eine LTL-Formel, so
ist Ly, := Lyar(p) die von ¢ induzierte Zustandsmarkierung fiir §. Das von A’ bzw. ¢
induzierte Kripke-Modell ist dann (P, A") = (F(P), La’) bzw. M(P, ¢) = (F(P), L,).

Die zwei folgenden Definitionen und der anschlieBende Satz sind im Wesentlichen aus dem
Lehrbuch von Clarke u. a. [2002] entnommen.

Definition 38 (Aquivalenz von Pfaden). Seien m = sq, 51, 52, ... und 7 = 3¢, 51, 52, . ..
zwei unendliche Pfade in einem Kripke-Modell 9t = (@, R, L). Dann heiflen = und 7 &quiva-
lent, kurz m ~, 7, falls es zwei unendliche Folgen natiirlicher Zahlen 0 = iy < i1 < i2 < ...
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und 0 = jp < j1 < jo < ... so gibt, dass fiir jedes k > 0 gilt:

L(Slk) = L(Sik+1) == L(Sik+1—1) = L(gﬁc) = L(gjk-f-l) == L(gjk+1—1)'

Eine endliche Folge von Zustédnden mit gleichen Markierungen heifit Block. Zwei Pfade sind
dquivalent, wenn sie so in unendliche viele Blocke zerlegt werden kénnen, dass alle Zusténde
im k-ten Block des einen Pfades die gleichen Markierungen tragen wie die Zustidnde im k-
ten Block des anderen Pfades. Die einander entsprechenden Blocke auf den beiden Pfaden
miissen dabei nicht gleich lang sein.

Sind 7 = s, 81, 52,...,8,—1 und T = 5, 51, 52,...,5;_, endliche Pfade der Lange b bzw. B,
so heifien 7 und 7 dquivalent, kurz m ~5°° 7, falls es zwei endliche Folgen natiirlicher Zahlen
0=ip<ip <ig<...<ip=Dbund0=jy<ji <js<...<jn=>bso gibt, dass fiir jedes
keNmit 0 <k<n-—1:

L(Slk) = L(Sik+1) == L(Sik+1—1) = L(gﬁc) = L(gjk-f-l) == L(gjk+1—1)'

Ist die Zustandsmarkierung, beziiglich der zwei Pfade dquivalent sind, klar und ist ersichtlich,

ob es sich um endliche oder unendliche Pfade handelt, so schreiben wir statt ~p bzw. ~5°°

kurz ~.

Beispiel 39. Die folgenden Pfade 7 und 7, die mit p, =p, ¢, g markiert sind, sind dquivalent:

\_____ —_— e e e e e o —— ~—_— — = ~—_— - — =

Abbildung 2.4.: Beispiel fiir zwei dquivalente Pfade

Definition 40 (Invarianz unter Stottern). Eine temporallogische Formel ¢ heifit inva-
riant unter Stottern, wenn fiir jedes Paar von Pfaden 7 und 7 mit = ~ 7 gilt, dass

TEe gdw. TE .

Satz 15. Jede Formel ¢ € LTL_x ist invariant unter Stottern. Genauer: Sei ¢ eine LTL_x-
Formel und M = (Q, R, L) ein Kripke-Modell mit Q = 24 fiir eine Menge A O var(p) von
aussagenlogischen Variablen. Seien weiter m und 7 zwei unendliche Pfade in 9 mit ™ ~ 7.
Dann gilt:

TEe gdw. Tl

Beweis. Der Beweis erfolgt durch Induktion iiber den Aufbau von LTL_x-Formeln. Dabei
geniigt es, atomare Formeln, die booleschen Félle — und A sowie die Anwendung des Ope-
rators U zu betrachten (der Beweis fiir den R-Operator erfolgt analog).
l.op=a€c A Esgilt m =a gdw. a € 7(0) gdw. a € L,(m(0)) gdw. a € L,(7(0)) gdw.
a €7(0) gdw. T = a.
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2. p=-a: Esgilt 7 = —a gdw. a ¢ 7(0) gdw. a ¢ L,(7(0)) gdw. a ¢ L,(7(0)) gdw.
a¢w0) gdw. T = —a.

3. p=p1Apa: Esgilt 1 =1 Apa gdw. 7 = 1 und 7 = ¢ gdw. T | 1 und 7 = o
gdw. T = 1 A @a.

4. ¢ = 1 Upy: Angenommen, 7 = ¢1Upy. Dann existiert ein £ > 0, so dass 7 = 2
und dass fiir alle m mit 0 < m < £ gilt, dass 7™ = ¢1. Wegen © ~ 7T gibt es zwei

Folgen natiirlicher Zahlen 0 = ip < i3 < i < ... und 0 = jgp < j1 < j2 < ..., SO
dass fur jedes k > 0: L(nw(iy)) = L(w(ix + 1)) = ... = L(w(ig41 — 1)) = L(7(Jx)) =
LG+ 1)) = ... = L(7(jrs1 — 1)),

Sei k € N so, dass 7(¢) im k-ten Block von 7 liegt, d.h. ix < £ < ig1. O.B.d. A.
ist dann ¢ = 45. Wéhle nun ¢ € N so, dass 7(¢) der erste Zustand des k-ten Blocks

von 7 ist, d.h. £ = jj. Offensichtlich gilt 7* ~~ﬁ"7. Nach Induktionsvoraussetzung gilt
daher, dass 7 = 2 genau dann gilt, wenn 7° = 5. Nach Voraussetzung folgt also
i = 2. Da alle Zustinde vor 7(¢) im O-ten bis (k — 1)-ten Block liegen, liefert eine
analoge Argumentation, dass fiir alle 7 mit 0 < m < £ gilt, dass @ = 1. Also folgt

7 | 91 Upa. Der Schluss von 7 = ¢1Ups auf 7 = ¢1 Uy erfolgt analog. O

Lemma 16. Sei M = (Q, R, L) ein Kripke-Modell, 7 = u o v eine (b,k)-Schieife in I,
wobei ||u|| = k, und © = wo v eine (b,k)-Schleife in M, wobei ||t = k. Gilt uw ~ @ und
v~ D, so gilt auch Tp° ~ e
Beweis. Seien u ~ @ und v ~ v mit den Blockgrenzen
O=id <ii<..<il=k bzw. 0=jl<jl<..<j'=k fiiru~4und
O=ig<i)<...<ip, =2 bzw. 0=ji<ji<...<jn =1 firv~uo,

wobei # =b—k+1und # = b — k + 1. Dann ist 73° ~ 7% mit den Blockgrenzen

k
O=idy <if <...<ip <k+il<...<k+i), <k+z+i] <...
<kt+z+4i, < ---<k+rz+ii<...<k+rz+i, <... in m;° bzw.
O=jl<ji<...<jl<k+ji<..<k+jo<k+a+ji<...
<k+F+l < <ktriti<. . <kdrit+il<... in 72°. O

Lemma 17. Sei ¢ eine LTL_x-Formel und M = (Q, R, L,) ein Kripke-Modell mit Q = 24
fiir eine Menge A O wvar(y) von aussagenlogischen Variablen. Seien ferner m = uo v eine
(b, k)-Schleife in 9, wobei ||u| = k, und # = wo o eine (b, k)-Schleife in M, wobei ||a| = k.
Gilt w ~ @ und v ~ U, so folgt, dass

TEye gdw. T 5.

Beweis. Nach Lemma 16 gilt m° ~ m2°. Da mp® und e unendliche Pfade sind, ist nun
Satz 15 anwendbar. Damit folgt, dass 77° |= ¢ genau dann, wenn 72° |= . Nach Definition 32
folgt, dass 7 |=p, ¢ genau dann, wenn 7 =5 . O

Lemma 18. Sei ¢ eine LTL_x-Formel und M = (Q, R, L,) ein Kripke-Modell mit Q = 24
fiir eine Menge A 2O war(p) von aussagenlogischen Variablen. Seien weiter m und 7@ zwei
endliche Pfade in 9 der Linge b bzw. b, die keine Schleifen sind, mit m ~ 7. Dann gilt:

7(0),...,7(b—1) Fp_1 ¢ gdw. 7(0),...,7(b—1)E;_, .
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Beweis. Analog zum Beweis von Lemma 15. (|

2.5. Berechnungskomplexitat

Das STRIPS-Planungsproblem mit deterministischen Operatoren [Bylander, 1994] ist, ebenso
wie das LTL- und das LTL_x-Modellpriifungs-Problem [Sistla und Clarke, 1985], PSPACE-
vollstandig. Das Erfiillbarkeitsproblem der Aussagenlogik ist hingegen nur NP-vollsténdig,
wobei NP C PSPACE gilt und NP # PSPACE vermutet wird [Papadimitriou, 1994]. Dass
eine Reduktion des Planungs- bzw. des Modellpriifungs-Problems auf das Erfiillbarkeits-
problem dennoch méglich ist, lasst sich dadurch erkldren, dass ein kiirzester Plan bzw. ein
kiirzestes Gegenbeispiel exponentielle Lange in der Instanzgrofie haben kann und damit auch
die Reduktion, die eine exponentiell grofie aussagenlogische Formel fiir die entsprechende
Planlédnge erzeugen muss, im schlimmsten Fall exponentielle Laufzeit hat.

2.6. Ein groBeres Beispiel

In diesem Abschnitt wollen wir ein Beispiel aus der LocisTics-Planungsdoméne [McDer-
mott, Anderson, Kohler, Selman und Kautz, 1998] etwas genauer betrachten. Instanzen
der LocisTics-Doméne bestehen aus einer Menge von Stiddten, die jeweils iiber eine Men-
ge von Depots sowie je hochstens einen Flughafen verfiigen. In jeder Stadt gibt es einen
LKW mit unbegrenzter Kapazitit, der Pakete innerhalb der Stadt, jedoch nicht iiber die
Stadtgrenzen hinaus transportieren kann. Je zwei Punkte in einer Stadt sind direkt mit-
einander verbunden, d.h. mit einer driveTruck-Aktion voneinander aus zu erreichen. Zum
Transport von Paketen zwischen Stiddten konnen Flugzeuge mit unbegrenzter Kapazitéit
zur Verfiigung stehen, die mit einer flyAirplane-Aktion zwischen zwei Flughifen verkeh-
ren konnen. Die Aktionen loadTruck, unloadTruck, loadAirplane und unloadAirplane
dienen dazu, einen LKW bzw. das Flugzeug zu be- bzw. entladen. Zustédnde werden durch
die Pridikate at(obj,depot), d.h. das Object obj, ein LKW oder ein Paket, befindet sich
in Depot depot, und in(package, truck), d.h. das Paket package befindet sich in LKW
truck, beschrieben.

Abbildung 2.5.: LOGISTICS-Beispielinstanz

In unserem Beispiel, das in Abbildung 2.5 dargestellt ist, gibt es die drei Stéidte c1, c3 und cs.
Jede Stadt c; besitzt genau zwei Depots, ndmlich d;; und d;5 sowie einen LKW t;, der sich
am Anfang in d;5 befindet. In jedem d;; gibt es aulerdem ein Paket p;. Das Ziel ist, dass sich
unendlich oft gleichzeitig alle Pakete p; in ihren jeweiligen Depots d;; befinden, jedoch auch
unendlich oft gleichzeitig alle Pakete p; in ihren jeweiligen Depots d;p sind (i € {1,2,3}).

31



Kapitel 2. Grundlagen und Definitionen

Dieses Ziel kann durch die folgende LTL-Formel spezifiziert werden:

%2 = GF(at(pl, d11) AN at(pg, d21) A at(pg,, d31)) AN
GF(at(p1,di2) A at(p2,dz2) A at(ps, ds2))

Ein Plan, der dieses Ziel erreicht, muss immer einen zyklischen Ausfithrungspfad besitzen,
da nur so gewéhrleistet ist, dass bestimmte Aussagen unendlich oft gelten. Ein kiirzester
Plan ohne parallele Aktionen, der die Instanz 16st und dessen Ausfithrung o erfiillt, ist

II = ({driveTruck(ts,dis,d11)},{driveTruck(ts,das,da1)},{driveTruck(ts,dss,dss) },
{loadTruck(pi,t1,d11) },{driveTruck(ts,dss,dss) },{ loadTruck(ps, ta,da1) },
{driveTruck(ty,dss,d2s) },{ loadTruck(ps,ts,dss) },{ driveTruck(ts, ds1,dss) },
{unloadTruck(ps,t1,d12) },{ unloadTruck(ps, ta,dss) },{ unloadTruck(ps, ts,dss) },
{loadTruck(ps, ti,d1s) },{driveTruck(ts,dia,d11) },{ loadTruck(ps, ta, das) },
{driveTruck(ty,das,d21) },{ loadTruck(ps, ts,dss) },{ driveTruck(ts, dss, ds1) },
{unloadTruck(ps, ti,d11) } , { unloadTruck(py, ta,da1) },{ unloadTruck(ps, ts,ds1) })-

Graphisch ldsst sich der Plan bzw. seine Ausfiihrung wie folgt darstellen. Beachte, dass
wir in dieser und spéateren Abbildungen, um die Darstellung iibersichtlich zu halten, die
folgenden Abkiirzungen einfithren: dt;; := driveTruck(t;,d;3—jy,dij), dt; := dty;, 14 :=
loadTruck(pi,ti,dij), 1, = 1y, vy = unloadTruck(pi,ti,dij) und u; = Uyj fiir i €
{1,2,3}und j € {1,2} sowie p := ps1, t :=tq, d; := dq; und dy := dy,.

T

us1 Us2

T(— U1 —O=— Uj1 —O-« dtzy —O« l3; —O= dty; —O« 1y, —O<« dt;y —O=« 15 —O

O— dty; »0— dty; »0— dtz; »0— 1lj; =0— dtjp >0— 1lp; =O— dty >0— 133 =0— dtz; >0— U2 =>0— U2 —>l

Abbildung 2.6.: Sequentielle Planausfithrung im LOGISTICS-Beispiel

2.7. SAT-Loser

Bei dem hier vorgestellten Ansatz, Handlungsplanung bzw. Modellpriifung zu betreiben,
werden fiir den Erfiillbarkeitstest bzw. ggf. die Ermittlung einer erfiillenden Belegung fiir
die erzeugten aussagenlogischen Formeln spezielle Programme, sogenannte SAT-Léser (SAT-
Solver), benotigt. Die wichtigsten Verfahren und Heuristiken, die in den meisten SAT-Losern
implementiert sind, werden z. B. von Ryan [2004] beschrieben.

Bei unseren Experimenten, die in Abschnitt 4.2 beschrieben werden, kam der SAT-Loser
SIEGE-V4 [Ryan, 2004] zum Einsatz. Dariiber hinaus wurde mit ZCHAFF experimentiert.
Wegen der meist schlechteren Ergebnisse wurden diese Experimente jedoch nicht dokumen-
tiert.
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Modellpriifung und parallele Transitionen

In diesem Kapitel wollen wir beschreiben, wie es moglich ist, LTL_x-Modellpriifung durch
Ubersetzung in das aussagenlogische Erfiillbarkeitsproblem zu betreiben und dabei parallele
Transitionen zuzulassen. In den Abschnitten 3.2 und 3.3 geben wir einige Definitionen an und
entwickeln darauf aufbauend hinreichende Bedingungen dafiir, dass zwei Operatoren parallel
angewandt werden diirfen, wenn man garantieren will, dass die parallele Ausfithrung eines
Planes eine vorgegebenen temporallogische Formel genau dann erfiillt, wenn die Ausfithrung
einer zuldssigen Linearisierung dies tut. In Abschnitt 3.4 geben wir mehrere Kodierungen
dieser hinreichenden Bedingungen als aussagenlogische Formeln an und beweisen in Ab-
schnitt 3.5 die Korrektheit dieser Kodierungen. In Abschnitt 3.7 diskutieren wir die asym-
ptotischen Groflen der Kodierungen und das Mafl an Parallelitéit, das sie erlauben.

3.1. Motivation

Bisher haben wir nur beschrieben, wie eine temporallogische Spezifikation einer Planaus-
fiihrung tiberpriift werden kann, wenn alle Zustédnde in der Ausfithrung des Planes explizit
vorliegen. Dies kann man bei der im vorigen Kapitel vorgestellten Kodierung erreichen,
indem man der Basiskodierung einer Planungsinstanz Konjunktionsglieder hinzufiigt, die
gewéhrleisten, dass zu jedem Zeitpunkt nur ein Operator angewandt wird, d.h. dass der
berechnete Plan tatséchlich ein sequentieller Plan ist.

Will man jedoch einen Plan finden, dessen Ausfithrung zugleich eine gegebene temporal-
logische Spezifikation erfiillt und parallele Operatoren erlaubt, muss man zu den bereits
vorgenommenen Einschrinkungen an die parallele Anwendbarkeit von Operatoren weite-
re Restriktionen hinzufiigen. Denn ohne weitere Einschrinkungen der Parallelitdt konnte
ein Planer durch ungiinstige Wahl der Operatormengen S; korrekte Plidne iibersehen oder
falschlicherweise solche Folgen von Operatormengen als Pline ausgeben, zu denen es keine
zuléssige Linearisierung gibt, deren Ausfithrung die gegebene Spezifikation erfiillt.

Betrachte dazu die folgenden Beispiele:

e Sei s; der aktuelle Zustand und seien in s; die Variablen a; und ae wahr. Sei ferner
die Spezifikation so, dass in s; die Formel F(—a; A a2) gelten soll. Werden nun die
beiden Operatoren o1 = (T,{—a; }, <) und 02 = (T, {—az }, &) — evtl. neben anderen
Operatoren — simultan angewandt, ergibt sich ein Zustand s;41, in dem sowohl a; als
auch as falsch ist. Die Anwendung der Operatoren in der Reihenfolge ...;01;...509;. ..
ist, sofern die sonstigen Operatoren unproblematisch sind, eine zuléssige Linearisierung
von S;. Bei dieser Linearisierung gibt es zwischen der Anwendung von o7 und oy einen
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Zwischenzustand ¢, in dem —aj; A as gilt; also ist fiir mindestens eine Linearisierung
in s; die Formel F(—a; A ag) erfiillt. Diese Tatsache wird jedoch von einem Planer
iibersehen, wenn nur die Folge s1,..., s, S¢41,... betrachtet wird, denn in s;41 und
evtl. auch in folgenden Zustédnden gilt —a; A —as.

e Seien S, S¢41, 01 und oy wie oben. Soll s; die Formel G(a; < az) erfiillen, so wird
ein vermeintlicher Plan mit Sy 2 {o01,02} und S;y; = @, ¢ € N\ 0, bisher nicht
ausgeschlossen, obwohl er keine zulédssige Linearisierung besitzt, deren Ausfithrung in
s¢ die Formel G(a; < ag) erfiillt.

Die folgenden Definitionen sollen dabei helfen, weitere Einschrinkungen an die erlaubte
Parallelitat von Operatoren zu formulieren und in Aussagenlogik zu kodieren.

3.2. Definitionen

Zunéchst definieren wir, wann ein bedingter oder unbedingter Effekt eines Operators fiir
eine LTL_x-Spezifikation relevant ist. Ist er dies nicht, so ist er im Hinblick auf die oben
beschriebenen Schwierigkeiten unproblematisch.

Definition 41. Sei o ein Operator, A eine Menge von Aussagenvariablen, s ein Zustand
und ¢ eine LTL-Formel. Dann definieren wir die Mengen aller bzw. der unbedingten
Effekte von o, die fiir A (bzw. ¢) relevant sind, als

[0]3 := [o]o N Lit(A), [o]é = [olL N Lit(A),
[O]g = [0]2’;17"(%0), [O]E} — [O]gar(ga)'

Zusétzlich zu den Effekten von Operatoren kann man die Anderungen definieren, die ein
Operator in einem gegebenen Zustand verursacht, d.h. die Effekte, die sich von den im
Ausgangszustand bereits geltenden Literalen unterscheiden:

Jolo = [o]o \ 1(5), Sy = [olg \ 1(s),
Jold = (oA \ U(s), o2 = [o]A\ U(s),
Jo]§ = [o] JJo]# == [o]zar ().

Beispiel 42. Sei o = (T,{az,a3},{a1 Aaz > {—a1,7a4 },a1 A —az > {as}}) ein Opera-
tor, ¢ = Fa; A Gas eine LTL_x-Formel und s = {a; +— 1,a2 — 0,a3+— 1,a4 — 0} ein
Zustand. Dann ist Lit(var(e)) = { a1, —a1,az, —az }. Damit gilt:

o :{_‘alaa25a3aa4a_'a4}7 [O

[0 I

[l = {~a1,a2}, [olf ={az2},
s[O]O:{ﬁalva27a4}7 s[O]D_{GQ}v
o[o§ ={—a1, a2}, slolf ={az}

In den néchsten beiden Lemmata werden die offensichtlichen Tatsachen formalisiert, dass
jeder unbedingte Effekt insbesondere ein bedingter oder unbedingter Effekt ist (Lemma 19),
dass bei STRIPS-Operatoren jeder Effekt ein unbedingter Effekt, d. h. die Menge der unbe-
dingten Effekte bereits die Menge aller Effekte ist (Lemma 20) und dass sich diese Tatsache
auch auf relevante Effekte und Anderungen iibertrigt.
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Lemma 19. Ist o ein Operator, so gilt

oA Clo}d baw [ Clof  wnd LA C .o baw. Jo]f C ,[0lf
fiir alle Mengen A von Aussagenvariablen, alle LTL-Formeln ¢ und alle Zustinde s. O
Lemma 20. Ist o ein STRIPS-Operator, so gilt
[0l = [0]; ol = [ol5 und [0]§ = [l bzw.
slolo = slolo, JJolg = ([0l und solg = slolg
fiir alle Mengen A von Aussagenvariablen, alle LTL-Formeln ¢ und alle Zustdnde s. O

Definition 43. Sei ¢ eine LTL-Formel und P = (A, I, O, g) eine Planungsinstanz. Dann sei
O(y) die Menge aller Operatoren, die eine Variable in ¢ veriindern kénnen, d. h.

O(p):={0cO| [§#2}.
Enthélt P nur STRIPS-Operatoren, so ist O(p) = {0 € O | [o]§ # @ }.

Die folgende Definition fiihrt verschieden strenge Begriffe gleichen Verhaltens von Opera-
toren ein. Spéter soll gezeigt werden, dass gleiches Verhalten von Operatoren hinreichend
dafiir ist, dass sie simultan angewandt werden diirfen (sofern sie zusétzlich die bereits in
Abschnitt 2.3.3 formulierten Einschrinkungen an ihre Parallelisierbarkeit erfiillen).

Definition 44. Seien o und o’ Operatoren und sei A eine Menge von Aussagenvariablen.
Dann

1. verhalten sich o und o gleich beziiglich A, falls
o] = [0']5, und [o]5 \ [0 = (015 \ 0] = 2.

Im Fall von STRIPS-Operatoren ist die zweite Bedingung immer erfiillt.
2. verhalten sich o und o' in s gleich beziiglich A, falls

ol = L[5, und oG\ Llolf = [0\ 0T = 2.

Auch hier ist im Fall von STRIPS-Operatoren ist die zweite Bedingung immer erfiillt.

Wie oben kann diese Definition von Variablenmengen A auf LTL-Formeln ¢ iibertragen wer-
den, indem man A = var(yp) setzt. Unter gleichem Verhalten einer Menge O von Operatoren
wollen wir paarweise gleiches Verhalten fiir alle 0,0’ € O verstehen.

Fiir die folgende Definition nehmen wir an, dass die Operatoren bereits — im einfachsten Fall
willkiirlich, sonst moglicherweise mit Hilfe einer geeigneten Heuristik — vorsortiert sind. Wir
definieren dann, unter welchen Umstdnden Mengen von Operatoren in dieser Vorsortierung
zuldssig sind. Wie oben beim Begriff des gleichen Verhaltens von Operatoren ist Zuléssigkeit
einer Operatormenge in einer gegebenen Reihenfolge zusammen mit den Einschriankungen
aus Abschnitt 2.3.3 hinreichend dafiir, dass die Operatoren simultan angewandt werden
koénnen.

Definition 45. Sei S = { o',...,ol% } und o' < --- < 0/l eine totale Ordnung auf S. Seien
ferner s ein Zustand und ¢ eine LTL-Formel. Dann
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1. ist S beziiglich ¢ und < zulissig, falls fiir alle j,k € {1,...,|S]} mit j < k gilt:
"5 €[]
2. ist S in s beziiglich ¢ und < zulissig, falls fiir alle 7,k € {1,...,]S|} mit j < k
gilt:
S8 S LNE

3.3. Hinreichende Bedingungen fiir Aquivalenz

In diesem Abschnitt geben wir unterschiedlich starke hinreichende Bedingungen dafiir an,
dass die Ausfithrung einer zuléssigen Linearisierung eines parallelen Planes eine gegebene
LTL-Formel genau dann erfiillt, wenn schon die parallele Ausfithrung, d.h. die Abfolge der
expliziten Zwischenzusténde, diese erfiillt.

Lemma 21. Sei O eine Menge von Operatoren, S C O, s ein Zustand iber den Zustands-
variablen A, ¢ eine LTL-Formel mit var(¢) C A und seien die folgenden Aussagen gegeben:

(i) Wenn SN O(p) # <, dann |S| = 1.
(i) Fir alle 0,0’ € S gilt: Ist 0 # o', so verhalten sich o und o' bzgl. ¢ gleich.
(111) S ist beziiglich ¢ und beziiglich jeder Ordnung < zuldssig.
(iv) Fiir alle 0,0’ € S gilt: Ist 0 # o', so verhalten sich o und o’ in s bzgl. ¢ gleich.
(v) S ist in s beziiglich ¢ und beziiglich jeder Ordnung < zulissig.

Dann gilt (i) = (i1) < (iii) = (iv) < (v)

Beweis. (i) = (it): Seien 0,0’ € S und o # o. Dann ist |S| > 1 und damit nach (i) SN
_ / o _

O(f) = /@ Wegen o,0" € S fo}agt o, czf O(w): d.h. [o]f = [0']; = @. Damit ist auch
[o]f = [0']f = @ und [0]F \ [0]5 = [0']3 \ [0']5 = @, d.-h. 0 und o' verhalten sich bzgl.
p gleich.

(#4) = (4i7): Nach Voraussetzung ist [o]3 \ [0l = [0']5 \ [']f = @ fiir alle 0,0 € S mit
o # 0. Mit [o]f C [0]{ fiir alle o folgt, dass [0]f = [o]§ fiir alle 0. Mit der zweiten
Voraussetzung [o ]“‘J = [0']§ fiir 0,0’ € S mit o # o folgt fiir alle 0,0’ € S mit 0 # 0':

o5 = [0'], insbesondere [o]7 C [0']E.
(#i7) = (dit): S ist genau dann beziiglich ¢ und beziiglich jeder Ordnung < zulissig, wenn

fiir alle 0,0" € S mit o # o’ gilt: [0]{ C [0']7. Wegen [0]f C [o]% fiir alle o folgt daraus
[o]5 € [']5 € [0]§ € [0]f € [0]§ und damit Gleichheit aller dieser Mengen fiir alle
0,0' € S mit 0 # 0. Daraus folgt [0]f = [o]§ und [0o]] \ [0]§ = [0 \ [0']f = & fiir

alle 0,0 € S mit 0 # 0.

(#7i) = (iv): Nach (i44) ist [o]§ = [0'] = [']5 = [0]§ fiir alle 0,0’ € S mit 0 # o’. Dann
ist nach Definition auch ,[o]f C ([0']5 und ([o]§ \  [0]& = ([0']§ \ s[0']f = @ fiir alle
0,0 € S mit o #£ 0.

(iv) = (v): Nach (iv) ist nach der zweiten Bedingung ,[o]§
slolfy C [0']f fiir alle o,0" € S mit o # o, also auch ,[o]]
o # 0, also Aussage (v).

(v) = (iv): Nach (v) folgt ([o]§ C ([0']5 C ([0']5 C s[0]5 C 4[o]; und damit Gleichheit aller
dieser Mengen fiir alle 0,0" € S mit 0 # o’. Dann ist nach Definition auch [o]§ C [0']%
und [o]5 \ s[o]f = [0']5 \ s[0']5 = @ fiir alle 0,0" € S mit o # 0.

s[o]f und nach der ersten

c
C ([0']§ fiir alle 0,0" € S mit

S
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In den beiden folgenden Lemmata zeigen wir, dass sowohl im Fall von schleifenfreien Pfaden
(Lemma 22) als auch bei Schleifen (Lemma 23) die Zuldssigkeit von S; in s; bzgl. ¢ und
bzgl. einer zuldssigen Linearisierung <, fiir alle ¢ € {0,...,b— 1} hinreichend dafiir ist,
dass die parallele Planausfiihrung und die sequentielle Ausfiihrung gemifl den Ordnungen
=< dquivalent sind.

Lemma 22. Sei P = (A,1,0,qg) eine Planungsinstanz, b € N, ¢ eine LTL-Formel und
IT = (So,...,Sp—1) ein 1-Linearisierungs-Plan der Linge b fir P mit der Ausfihrung m =
50, ..., 5y, und sei © die Ausfihrung einer zulissigen Linearisierung I1 von IL. Gilt fir alle
t € {0,...,b—1}, dass St in s; beziiglich ¢ und beziiglich der Ordnung <, in der die
Operatoren aus S; in I ausgefiihrt werden, zulissig ist, so ist m ~ 7.

Beweis. Nach Lemma 2 hat 7 die Form so,q0,1,---,40,1S0|—15 515 @115 -+ s q1,|S1|—15 525 -+ -5
Sh—1, Qo—1,1,- - qb—1,|S,_1|—1> Sb, Wobei 5o = I und fiir jedes i € {0,...,b—1} eine tota-
le Ordnung 0,1 < ... < 05)5,| von S; existiert, so dass gilt: ¢;1 = appoiyl(si), Gij+1 =
appo, ., (i,;) fir alle j € {1,...,[S;| —2} und sij41 = app,, s, (5,18:1-1)-

Wir zeigen, dass m ~ 7 mit den Blockgrenzen 0 = ig < i1 < 19 < --- < 4 fiir 7 und
0=yjo<j1<Ja<-- <jpfiir 7, wobei iz =t fiir alle t € {0,...,b} sowie jo =0, j1 =1
und j; = 22;20 |Sk| + 1 fiir alle t € {2,...,b}. Wie die folgende Abbildung zeigt, besteht
Block ¢t in w nur aus dem Zustand s;, wihrend Block ¢ in 7 aus s; sowie fiir ¢ # 0 allen

impliziten Zustdnden zwischen s;—1 und s;, d.h. qz—1,1,G1-1.2,---,41—1,5,_,|—1, besteht.
Sp_1 = m(i4_1) __ m(i¢) = s¢
° {®)
| _Block ¢ »

[ ] \f_;___O____O___O___;___._\ T

____________________ 7
St—1 S (g —1)=

#(ji) T(Jer1 = 1) = s

Abbildung 3.1.: Garantierte Aquivalenz am Beispiel eines Zeitschrittes

Mit mehreren Zeitpunkten ergibt sich ein Bild wie das folgende:

r= r= r= r= /4

|o> uo) uo) |o> uo)
\£ \f \f \f \f
Ve \, ________ \‘/ ________ \‘/ ________ \\, ________ ~
| @—5—>0 o ® o0 o ®+T—o0 o ®++—>o0 o o)
N N o e e N o N L N e e e o 7

Abbildung 3.2.: Garantierte Aquivalenz bei einem endlichen Pfad ohne Schleife

Es reicht zu zeigen, dass fiir alle t € {0,...,b— 1} gilt:
Lo(nie)) = L3 (G0) = Lo(F i+ 1) = ... = Lo(F (s — 1).

Dass Ly(m(it)) = Lo(7(jiy1 — 1)) folgt daraus, dass m(ig) = so = s1-1 = 7(j1 — 1) und
m(is) = sp = 7 h_t ISk]) = A2 Sk +1 = 1) = @(jegs — 1) fiir t € {1,...,b}.

37



Kapitel 3. Modellpriifung und parallele Transitionen

Es ist noch zu zeigen, dass L, (7(ji)) = Lo(7(je + 1)) = ... = Ly (T (jr41 — 1)).

Angenommen, diese Gleichheit gilt nicht. Dann gilt nicht fiir alle r € {0,...,|S;| — 1}, dass
L, (7(ji)) = Lp(7(jr +7)). Sei r minimal mit Ly, (7(j)) # Ly (7(je +7)). Dann gibt es ein

¢ € Lit(var(p)) (3.1)
mit 7(j, + ') = £ fur alle v’ € {0,...,r — 1}, insbesondere fiir ' = 0:

T(je) = £, (3.2)

aber 7(j: +7) E ¢. Angenommen, ¢ € [(s;_1), d.h. s;_1 = £. Da s;_; der direkte Vorgénger-
zustand von 7(j;) ist und wegen 7(j;) = £ und 7(j; + ) £ £ giibe es zwei dann Operatoren
in S;_1 mit inkonsistenten Effekten, was bei 1-Linearisierungs-Pléinen nicht moglich ist. Also
gilt
0 l(si—1). (3.3)
Der Operator, der in 7(j; +r — 1) angewandt wird und ¢ zum ersten Mal wahr macht, ist
0t—1,r+1 =: 0. Damit ist
L€ [o]y- (3.4)

Nach Definition ist

511018 = [01§ \ U(st—1) = ([olo N Lit(var())) \ l(st-1)- (3.5)
Mit (3.1), (3.3) und (3.4) folgt daraus

te,, [0 (3.6)

Da nach Voraussetzung S;—1 in s;—1 zuléissig ist beziiglich ¢ und beziiglich der Ordnung
<¢-1, in der die Operatoren aus S;—1 in II ausgefiihrt werden, d. h. insbesondere ,, | [o]g -
s, l0e-11]5 gilt, ist £ €, [o;—11]5. Da 0,11 unmittelbar in den Zustand 7(jy) fiihrt, gilt
dann

7o) 6 )
im Widerspruch zu (3.2). O
Lemma 23. Sei P = (A, 1,0, g) eine Planungsinstanz, b € N, ¢ eine LTL-Formel und II =
(So,...,Sp—1) ein 1-Linearisierungs-Plan der Linge b fir P mit der Ausfihrung m = uowv,
||u|| = k, die eine (b, k)-Schleife ist, und sei 7 die Ausfiihrung einer zulissigen Linearisierung
von IL. Gilt fir alle t € {0,...,b—1} und alle 0,0" € Sy, dass Sy in s; beziglich ¢ und
beziiglich der Ordnung <, in der die Operatoren aus Sy in Il ausgefiihrt werden, zuldssig
ist, so ist 7 eine (b, k)-Schleife der Form o ¥ mit solchen @ und v, dass u ~ 4 und v ~ 0.

Beweis. Nach Lemma 2 hat jede Ausfithrung einer zuldssigen Linearisierung von 7 die Form
T = T‘—(O)a 40,1, - --,40,|So|—1> ﬂ-(l)u s 77T(b - 1)7 qb—1,15- -+, 4p—1,|S,_1|—1> T‘—(b)7

wobei 7(b) = w(k — 1). Setze dann

~g]
|

=7(0),q0,1,- - - »40,|Sp|—15 (1), q1,1,- -, 1,181~ - ym(k—1) und
Qe1,15 > Qh=1,|Sp1|—1> T(K), Qre15 -+ 5 Qi S | -1, T(E + 1), (D).

S
Il
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3.4. Kodierungen

Dass 7 eine (b, k)-Schleife der Form @ o @ ist, folgt nun mit b = |7| — 1 = Zf;é |S¢| und
Ay k—2

k= |u|: +—0 |St|+1.

Es ist noch zu zeigen, dass u ~ @ und v ~ v. Es gilt u ~ @ mit den Blockgrenzen 0 = iy <
11 <idg < -+ < g1 firuund 0 = jp < j1 < Jo < +++ < Jr—1 fiir @, wobei i; = t sowie
Jjo=0,71 =1und j; = ZZ_:% [Sk|+ 1 fiir alle t € {2,...,k —1}. Dazu reicht es zu zeigen,
dass fiir alle t € {0,...,k — 1} gilt:

Ly (u(iz)) = Lo(a(je)) = Lp(@(je +1)) = ... = Ly(a(jer1 — 1))

Abbildung 3.3.: Garantierte Aquivalenz bei einem Pfad mit Schleife

Der weitere Beweis erfolgt analog zum Beweis von Lemma 22. Dasselbe gilt fiir den Nachweis
von v ~ 1. (|

3.4. Kodierungen

In diesem Abschnitt geben wir aussagenlogische Kodierungen der in Abschnitt 3.3 entwi-
ckelten Bedingungen an parallel angewandte Operatoren an, untersuchen die Groflen dieser
Kodierungen und zeigen, dass die Bedingungen fiir Aquivalenz erfiillt sind, wenn die einem
parallelen Plan entsprechende Variablenbelegung die zugehorige Kodierung erfiillt.

Zunéchst geben wir einige Abkiirzungen fiir aussagenlogische Formeln an, die wir spéter
benétigen werden.

Definition 46. Sei k € N, X = {xl, L } eine Menge von Aussagenvariablen und C =
{cl, e } eine zu X disjunkte Menge von bisher unbenutzten Hilfsvariablen. Definiere
dann
k—1 k—1 k
chain(zt, ... zF) = /\ (27 — = TH A /\ (=¢d — =T A /\ (=¢d — —a?).

j=1 Jj=2 Jj=2
Lemma 24. Die Grife von chain(z?, ..., x"%) ist linear in k. O

Definition 47. Sei £k € N und sei O = {017 . .,ok} eine Menge von aussagenlogischen
Variablen. Definiere dann

onlyOneOp(o*, ..., 0%) := (chain(o*, ..., 0")) A (chain(o¥,. .. o")).
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Kapitel 3. Modellpriifung und parallele Transitionen

Ist O = { o, ...,o" } eine Menge von Operatoren, so schreiben wir kurz onlyOneOp(O) fiir
onlyOneOp(o, ..., 0"), da die Formeln onlyOneOp(-) fiir alle Reihenfolgen der Operatoren
logisch dquivalent sind.

Lemma 25. Die Grifie von onlyOneOp(o',. .., o%) ist linear in k. O

Definition 48. Seien k,m € N und sei O = {0',...,0" 0", ... oF*™} eine Menge von
Aussagenvariablen. Definiere dann

k k+m
noConflict(o', ..., 0" ™ k) .= \/ ot — /\ =0’ | A onlyOneOp(o', ..., o").
i=1 j=k-+1
Ist ¢ eine LTL-Formel und O = { o, ... o" } eine Menge von Operatoren, so sei

noConflict(p, O) := noConflict(o', ..., 0% o**1, ... oFtm k),

wobei k = |O(p)], o',...,0" eine beliebige Anordnung von O(y) und o**1 ... oF*™ eine
beliebige Anordnung von O \ O(yp) ist.

Lemma 26. Die Grife von noConflict(o', ... o* ™ k) ist linear in k + m.

Beweis. Fiir die Teilformel \/f:1 oi — /\5:;@11 -0} gilt die Behauptung, da jede der k +m
Operatorvariablen in ihr genau einmal vorkommt. Da auch chain(x!,...,z") linear gro in

k und damit in k& + m ist, folgt die Behauptung. O

3.4.1. Direkte Kodierungen

Um einen gemeinsamen Mafstab fiir die Giite der folgenden Kodierungen zu erhalten, be-
trachten wir auch eine Kodierung, die fordert, dass zu jedem Zeitpunkt nur ein Operator
angewandt wird, und die somit sequentielle Pline erzwingt.

Definition 49. Sei ¢ eine LTL-Formel, b € N und P = (4,1,0,g) eine Planungsinstanz.
Definiere dann

b—1
[[77]]2,10 = /\ onlyOneOp(0),.
=0
Lemma 27. Die Groffe von [[73]]27)0 ist linear in der Anzahl der Operatoren. O

Die folgenden beiden Kodierungen fiir paralleles Planen garantieren, dass ein Operator, der
den Wert mindestens einer Variablen aus ¢ #dndern kann, in einem Zeitschritt nur allein
angewandt werden darf. Die Kodierungen unterscheiden sich lediglich in ihrer Grofle, nicht
in ihrer Bedeutung.

Definition 50. Sei ¢ eine LTL-Formel, b € N und P = (A,I,0, g) eine Planungsinstanz.

Definiere dann
b—1
Pl =N N [ea— A o
t=0 0€O(p) o’€eO\{o}
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3.4. Kodierungen

Lemma 28. Die Grofie von [[73]]2,)1 ist quadratisch in der Anzahl der Operatoren. O

Lemma 29. Sei P = (A, 1,0,q) eine Planungsinstanz, ¢ eine LTL-Formel, b € N und
IT = (So,...,Sp—1) ein 1-Linearisierungs-Plan der Linge b fir P mit der Ausfihrung m =
50, - - -, 5, wobei vy - |= [P]% 1. Dann gilt fir alle t € {0,...,b—1}: Ist S, N O(p) # 2, s0

Beweis. Angenommen, S; N O(p) # . Dann gilt Ulbhr E o, fiir mindestens ein o € O(y).
Da nach Voraussetzung v}y ;. = oy — Noreorioy 70t folgt vh . = —of fiir alle o' € O\ {o}.

b
Damit ist S; = S:H‘“ ={o},dh [S{ =1 -

Beachte, dass diese Kodierung fiir einen Zeitschritt quadratische Grofle in der Anzahl der
Operatoren hat. Eine lineare Gréfle kann man erzielen, indem man die folgende Kodierung
verwendet.

Definition 51. Sei ¢ eine LTL-Formel, P = (A, ] > eine Planungsinstanz und etwa
O={o",....0" "1 ... 0"} wobei O(p) = { o* }. Definiere dann
b—1
[['Pﬂq, g 1= /\ noConflict(p,O); .
t=0
Lemma 30. Die Grofie von [[73]]2,12 ist linear in der Anzahl der Operatoren. O

Lemma 31. Sei P = (A,1,0,q) eine Planungsinstanz, ¢ eine LTL-Formel, b € N und
IT = (So,...,Sp—1) ein 1-Linearisierungs-Plan der Linge b fir P mit der Ausfihrung m =
50, - - - 8, wobei vy &= [P]% 5. Dann gilt fiir alle t € {0,...,b—1}: Ist S, N O(p) # B, so

Beweis. Angenommen o' € S; N O(p). Wir zeigen, dass S; = { o’ }. Dazu reicht es, fiir alle
anderen Operatoren o’ mit j # ¢ zu zeigen, dass o’ ¢ S;. Wir unterscheiden zwei Félle.
Betrachte zuerst den Fall, dass o/ ¢ O(y), d.h., k+1 < j < k-+m. Wegen vfy . = Ve o —
/\k,'HZJrl ﬁot und da nach Definition von ’Ulblﬂ. und wegen o' € S; auch ’Ulblﬂ. = o}, folgt, dass
v E /\kaZJr1 ﬁot , insbesondere also v . = -0}, da k+1 < j < k + m. Nach der
Definition von vH folgt, dass o’ ¢ S;.

Betrachte nun den Fall, dass o/ € O(p), d.h. 1 < j < k, und ohne Beschrinkung der

Allgemeinheit, dass j > i. Falls j < i gilt die folgende Argumentation mit vertauschten i

und j. Da vfy . |= chain(o', ..., 0"),, gilt insbesondere vf; = (o' — ﬁc“‘l)t/\/\i;ilﬂ(ﬁci —

=)y A (med — =of). Mit ofy b= o} folgt vfy . |= —cjt!, daraus induktiv fiir alle n €
{i+2,...,j}, dass vf . = —cf, und schlieflich v} . | —0]. Also folgt auch in diesem Fall,
dass o/ ¢ S;. O

Die dritte Ubersetzung kodiert direkt die Forderung, dass sich parallel angewandte Opera-
toren beziiglich ¢ gleich verhalten sollen.
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Kapitel 3. Modellpriifung und parallele Transitionen

Definition 52. Sei ¢ eine LTL-Formel, b € N und P = (4,1,0,g) eine Planungsinstanz.
Definiere dann

b—1
b . .
[PI%s:= N\ A —(0t A op).
t=0 o'l €0,

o%,07 verhalten sich
nicht gleich bzgl. ¢

Lemma 32. Fliir je zwei Operatoren 0,0 € O und eine LTL-Formel ¢ kann in polynomieller
Zeit entschieden werden, ob sich o und o' bzgl. ¢ gleich verhalten. O

Lemma 33. Die Groffe von [[73]]27)3 ist quadratisch in der Anzahl der Operatoren. O

Lemma 34. Sei P = (A,1,0,q) eine Planungsinstanz, ¢ eine LTL-Formel, b € N und
IT = (So,...,Sp—1) ein 1-Linearisierungs-Plan der Linge b fir P mit der Ausfihrung m =
80, .,Sp, wobei vlﬁm E [[Pﬂ?a,s' Dann gilt fiir alle t € {0,...,b—1}: Sind 0,0’ € S, so
verhalten sich o und o' gleich bzgl. . O

Die folgenden Kodierungen sorgen dafiir, dass es bei fest vorgegebener Reihenfolge der Ope-
ratoren nicht vorkommen kann, dass zu einem Zeitpunkt ein Operator angewandt wird, der
eine Variable moglicherweise im Effekt hat, nachdem bereits ein Operator angewandt wurde,
der dieselbe Variable nicht garantiert im Effekt hat.

Definition 53. Sei O = { o, ... o" } eine Menge von Operatoren, ¢ ein Literal und X =
{c**]ie{1,...,n}} eine Menge von bisher unbenutzten Hilfsvariablen. Definiere dann

ltichain (o, ..., 0™;0) ::/\{oi =M e o]y, i€{2,...,n}}A
/\{ci’gacifl’l |ie{2,...,n}}A
/\{ci’g—>ﬁ0i | 0¢ o], ie{l,...,n}}.
Definition 54. Sei P = (A, 1,0, g) eine Planungsinstanz, b € N, ¢ eine LTL-Formel und

< eine mit einem Deaktivierungsgraphen fiir P vertrigliche totale Ordnung von O, so dass
o' < --- < 0". Definiere dann

b—1
[[77]]2,14 = /\ /\ (¢ — ltichain(o®,. .., 0™;0)); .

t=0 L& Lit(var(y))

Lemma 35. Die Formel [[’P]}ZA hat lineare Grifie in der Anzahl der Operatoren. O

Lemma 36. Sei P = (A, 1,0,q) eine Planungsinstanz, ¢ eine LTL-Formel, b € N und
IT = (So,...,Sh—1) ein I-Linearisierungs-Plan der Linge b fir P mit der Ausfihrung
T = 50,...,5p, wobei vlbhr = [[PHZJA' Dann ist S in s; beziiglich der Formel ¢ und der
in ltichain (o, ..., 0" f) gewdhlten Ordnung < zulissig fiir allet € {0,...,b—1}.

Beweis. Sei t € {0,...,b—1} und seien o',/ € S; mit o' < o’. Dann ist zu zeigen,
dass ,[0]5 C ,[0']E. Sei dazu das Literal £ € ( [0/]5. Dann ist £ € [0’],, £ € I(s;) und

¢,0 € Lit(var(p)). Wegen o/ € S, gilt v%m = o] Wegen v%m = [[73]]2))4 und £, 0 € Lit(var(p))
gilt vfy . | 0y — ltlchain (o', ..., 0";0);, wegen £ € I(s;) gilt v} . = €;, mit Modus Ponens

42



3.4. Kodierungen

also vfy . [= ltlchain (o', ..., 0"; £);. Damit gilt wegen I=t¢ [o], auch vfy . = ol — b
Mit ofy . = ol folgt b E ¢l 71", Induktiv kann man zeigen, dass v E ci/’g fir alle i" < j
gilt, insbesondere vf; . |= ot Wire 0 = € ¢ 0], so gillte vfy . = ¢t — —of, mit Modus
Ponens also vy . = —of im Widerspruch zu of; . |= of. Also muss £ € [0']; sei. Mit £ € I(s;)

und ¢, ¢ € Lit(var(y)) folgt daraus, dass ¢ € , [0]£. O
Beachte, dass man in [P]% , jedes Vorkommen von ltichain(o', ..., 0" ¢) durch die For-
mel linchain(o',...,0"; E;7; Ry';¢) mit E}” und R} wie in Definition 56 ersetzen kann und

dadurch eine im Allgemeinen kleinere Formel erhilt, fiir die Lemma 36 weiter gilt (ohne
Beweis).

3.4.2. Erweiterung des Deaktivierungsgraphen

Bei den bisherigen Kodierungen haben wir lediglich ein weiteres Konjunktionsglied zu der aus
Basiskodierung, Kodierung der Parallelitétsaxiome und Kodierung der LTL_x-Spezifikation
bestehenden Ubersetzung hinzugefiigt. Nun wollen wir unsere Ubersetzung enger mit der Ko-
dierung der Parallelitdtsaxiome verbinden, die garantieren, dass kein Operator einen spéte-
ren parallelen Operator deaktiviert. Dazu fiigen wir in den in Definition 19 eingefiihrten
Deaktivierungsgraphen zusétzliche Kanten ein. Bislang muss der Deaktivierungsgraph nur
dann eine Kante zwischen Operatoren o und o’ besitzen, wenn es ein Literal ¢ iiber einer
Zustandsvariable a gibt, das ein bedingter oder unbedingter Effekt von o ist und zugleich
negativ in der Vorbedingung von o’ oder im Antezedens eines bedingten Effekts von o’ vor-
kommt, d.h. wenn die Anwendung von o dazu fithren kénnte, dass o/ danach nicht mehr
anwendbar wire oder die nachfolgende Anwendung von o' andere aktive Effekte als im letz-
ten explizit gemachten Zustand hétte.

Da wir, um Aquivalenz zwischen m und # zu garantieren, fordern, dass alle fiir die Spezifi-
kation relevanten Zustandsdnderungen bereits vom ersten zu einem Zeitpunkt ausgefiithrten
Operator vorgenommen werden, erscheint es sinnvoll, zu definieren, dass ein Operator o
einen anderen Operator o deaktiviert, wenn o’ ein Literal ¢, das positiv oder negativ in
der Spezifikation vorkommt, als bedingten oder unbedingten Effekt besitzt, das nicht auch
bereits in o als unbedingter Effekt auftritt. Beachte, dass wir den Zustand, in dem o und
o' moglicherweise parallel angewandt werden, aufler Acht lassen, was dazu fiihrt, dass wir
erstens auch solche Literale nicht ignorieren konnen, die von einem Operator wahr gemacht
werden, aber in dem Zustand, in dem der Operator angewandt wird, bereits wahr sind, und
dass zweitens bei dem spéteren Operator alle Effekte betrachtet werden miissen, bei dem
fritheren Operator aber nur die unbedingten Effekte beriicksichtigt werden diirfen.

Um den gewiinschten erweiterten Deaktivierungsgraphen zu erhalten, geniigt es, die Defini-
tion der Deaktivierung von Operatoren anzupassen:

Definition 55 (Deaktivierung, verallgemeinert). Sei A eine Menge von Zustandsva-
riablen, seien o und o’ Operatoren iiber A und sei ¢ eine LTL-Formel mit var(p) C A. Dann
deaktiviert der Operator o den Operator o, wenn o # o' und

1. es ein solches Literal ¢ € Lit(A) tiber den Zustandsvariablen gibt, dass
a) ¢ € [o], und
b) i neg(¢,p’) oder
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ii. esein f'>d € ¢ so gibt, dass ¢ € Lit(var(f')).
oder
2. [0\ [o]f # .

Ein erweiterter Deaktivierungsgraph fiir P und ¢ ist dann wie in Definition 19 definiert,
wobei jedoch nun die neue Definition von Deaktivierung zugrunde gelegt wird.

Definition 56. Ist P = (A, 1,0, g), so definieren wir wie schon in Def. 23 fiir jedes Lite-
ral ¢ € Lit(A) die Mengen E, und Ry. Ist ¢ die LTL-Spezifikation, so definieren wir nun
zusétzlich fiir jedes Literal ¢ € Lit(var(p)) die Mengen

Ey:={oc0O]| t¢],} und Ry :={0€0|le]o}.

Damit kénnen wir auf der Grundlage des erweiterten Deaktivierungsgraphen G = (O, K)
mit den starken Zusammenhangskomponenten C1,...,Cy, und C; = {o;,,..., i, } fiir
i€ {1,...,m} die folgende aussagenlogische Kodierung definieren. Beachte, dass in dieser
Kodierung nicht nur ein weiteres Konjunktionsglied zur Basiskodierung und der Kodierung
der ,alten” Parallelitdtsaxiome hinzukommt, sondern die ,,alten* Parallelitédtsaxiome selbst
sich dndern, da der Deaktivierungsgraph, aus dessen Struktur die Parallelitdtsaxiome ge-
wonnen werden, zusitzliche Kanten bekommt.

Definition 57 (Verallgemeinerung von Def. 26). Sei P = (A,1,0, g) eine Planungs-
instanz und G = (O, K) ein erweiterter Deaktivierungsgraph fiir P. Seien Ci,...,Cp,

die starken Zusammenhangskomponenten von G und sei etwa C; = {o;,,.. <500 } fiir
1e{1,...,m}, wobei 0;, <; -+ = 0ic,, eine beliebige totale Ordnung auf C; sei. Definiere
dann

b—1 m
[[’Pﬂl;ﬁn ::/\ /\< /\ linchain (0i,, ..., 0ic. s Eos Res €)¢ - A

t=0 i=1 \ L€ Lit(A)

/\ lmcham(oil,...,oi‘ci‘;E[;R[;g)t )
Le Lit(var(p))

Lemma 37. Die Formel [[’Pﬂl;ﬁn hat Grafse O(n) fir n = |0]. O

Lemma 38. Sei P = (A, 1,0, g) eine Planungsinstanz, ¢ eine LTL-Formel, b € N und II =
(So,...,Sp—1) ein I1-Linearisierungs-Plan der Linge b fiir P mit Ausfiihrung m = so, ..., Sp,
s0 dass vl 1 = [[P]]l;ﬁn. Sei fernert € {0,...,b—1} und G = (O, K) der erweiterte Deakti-

vierungsgraph, der bei der Konstruktion der Ubersetzung [[P]]iﬁn verwendet wurde. Sei dann
<t eine mit G und den Ordnungen <; der starken Zusammenhangskomponenten C; von G
vertragliche totale Ordnung von O. Dann ist I1 ein 1-Linearisierungs-Plan fiir P, und Sy ist
bzgl. p und <t zulissig.

Beweis. Dass Il ein 1-Linearisierungs-Plan fiir P ist, folgt aus Lemma 9. Fiir die Zuléssigkeit
von Sy bzgl. ¢ und <! reicht es zu zeigen, dass immer dann, wenn o, 0’ € Sy mit o <! o’ gilt,
auch [0']§ C [o]f bzw. [0']§ \ [0]§ = @ ist. Wir nehmen an, dass 0 <* o' und unterscheiden
zwei Félle:
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1. Angenommen, o und o’ gehoéren zur gleichen starken Zusammenhangskomponente C;
von G, also 0 <; o. Wir nehmen an, es giibe ein ¢ € Lit(var(p)) mit £ € [0']§ und
¢ ¢ [o]f und fiithren dies zu einem Widerspruch. Nach dieser Annahme ist o' € R}’
und 0 € E}’. Wegen 0,0’ € Sy gilt vf; . | o, und vf; . = of. Nach Voraussetzung

gilt ’Ulblﬂ. E lmcham(oil,...,oi‘cﬂ;E[;R];é)t. Diese Formel enthiilt eine Kette von
Implikationen o, — af'* — a/** — ... — al** — —0}. Daraus folgt mit v} _ |= oy,

dass v%m = -0}, ein Widerspruch.

2. Angenommen, o und o’ gehéren zu unterschiedlichen starken Zusammenhangskompo-
nenten von G, etwa o € C; und o' € Cj. Wir nehmen zum Widerspruch wie oben an,
dass es ein £ € Lit(var(p)) mit £ € [o']5 und £ ¢ [o]f gibe. Nach dieser Annahme
ist [0']5 \ [0]§ # @, d.h. o deaktiviert o' und es gibt eine Kante (0,0') € K. Nach
Definition der totalen Ordnung auf dem erweiterten Deaktivierungsgraphen ist dann

C; <¢ C; bzw. o/ <' 0 im Widerspruch zur Annahme. O

Beispiel 58. Betrachte die Planungsaufgabe aus Abschnitt 2.6 und fiir diese Aufgabe einen
moglichen Deaktivierungsgraphen eingeschriankt auf die Aktionen, die sich in Stadt c; ab-
spielen, d.h. 11, 15, uy, uy, dty und dt,. Die fiir die Berechnung dieses Teils des Graphen
relevanten Literale sind at(p,d;), —at(p,di), at(p, d2) und —at(p,ds), da wir die Spezifika-
tion hier mit ¢ = GFat(p,d;) A GFat(p, d,) identifizieren kénnen.

Die Aktionen 1, 1,, uy, us, dt; und dt, sind wie folgt definiert':

1; := (at(t,d;) Aat(p,di),{-at(p,ds),in(p,t) }, )

1, := {(at(t,ds) Aat(p,dz),{-at(p,dz2),in(p,t) }, <)

u; = (at(t,d;) Ain(p,t),{—in(p,t),at(p,d1)}, )

u, = (at(t,d2) Ain(p,t),{—in(p,t),at(p,ds)}, &)
dt; = (at(t,d2) A inSameCity(dy,d;),{ —at(t,ds),at(t,ds)},2)
dt, = (at(t,di) A inSameCity(ds,d,),{—at(t,ds),at(t,d2)}, )

Der erweiterte Deaktivierungsgraph muss keine Kanten zwischen Aktionen enthalten, die
in verschiedenen Depots ausgefiihrt werden, da solche Aktionen niemals gleichzeitig an-
wendbar sein kénnen. Er muss ferner aus demselben Grund keine Kanten zwischen einer
loadTruck(p, t,d)- und einer unloadTruck(p,t,d)-Aktion enthalten. Unter den Aktionen
14, 15, uy, uy, dty und dt, sind also héchstens Kanten zwischen dt; und 15_; bzw. ug_; fiir i €
{1,2} nétig. Da eine loadTruck- oder unloadTruck-Aktion weder die Vorbedingung einer
driveTruck-Aktion falsifizieren noch die aktiven Effekte einer driveTruck-Aktion beeinflus-
sen kann, sind auch Kanten in Richtung von driveTruck-Aktionen unnétig. Die noch nicht
erwihnten Kanten von driveTruck-Aktionen zu loadTruck- oder unloadTruck-Aktionen
miissen tatsdchlich in jedem Deaktivierungsgraphen vorhanden sein, da eine driveTruck-
Aktion, die von einem Depot wegfiihrt, loadTruck- und unloadTruck-Aktionen in diesem
Depot unmoglich macht.

Die oben genannten Kanten sind bereits im nicht-erweiterten Deaktivierungsgraphen ent-
halten. Die Definition des erweiterten Deaktivierungsgraphen fordert zur Gewiéhrleistung

1im Unterschied zu der in Anhang A angegebenen STRIPS-Definition der LoGisTics-Doméne (nach Mc-
Dermott u.a. [1998]) lassen wir hier die Typpréidikate in den Vorbedingungen weg und fithren anstelle
des Priidikates inCity(d, c) ein Pridikat inSameCity(di,d2) ein.
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der Aquivalenz folgende Kanten: Da die driveTruck-Aktionen keine Variablen bzw. Lite-
rale aus ¢ enthalten, konnen sie durch keine anderen vorangehenden Aktionen deaktiviert
werden, d. h. es sind keine Kanten zu driveTruck-Aktionen nétig. Die von den driveTruck-
Aktionen ausgehenden Kanten zu den loadTruck- und unloadTruck-Aktionen werden je-
doch benétigt, da diese Aktionen Literale iiber ¢ in ihren Effekten haben, die nicht in
den Effekten der driveTruck-Aktionen vorkommen, ndmlich etwa at(p,d;) € [u1]‘<§, aber

at(p,dy) ¢ [dta]f (bzw. u; € B (p.ay) und dto € R;(Pm)), also [us]§ \ [dto]f # @.

In diesem Beispiel stimmt der kleinste erweiterte Deaktivierungsgraph zufillig mit dem
kleinsten nicht-erweiterten Deaktivierungsgraphen iiberein, wahrend im Allgemeinen die
Kantenmenge in einem erweiterten Deaktivierungsgraphen auch eine echte Obermenge der
Kantenmenge in einem einfachen Deaktivierungsgraphen sein kann. In der folgenden Ab-
bildung sind die Kanten, die bereits im nicht-erweiterten Deaktivierungsgraphen enthalten
sind, durchgezogen dargestellt, Kanten, die durch die Erweiterung des Deaktivierungsgra-
phen hinzukommen bzw. hinzukommen wiirden, sind mit unterbrochenen Linien dargestellt.

_[] 5]
- -
// //
- -
dt,

~ ~
~ ~
~ ~
~ ~
~ ~

~ \\
=[] =[]

Abbildung 3.4.: Erweiterter Deaktivierungsgraph fiir LOGISTICS-Beispiel

dt,

Da der erweiterte Deaktivierungsgraph azyklisch ist und damit alle starken Zusammenhangs-
komponenten einelementig sind, miissen in diesem Beispiel keine Axiome kodiert werden, die
dafiir sorgen, dass Zyklen durch Auslassen mindestens eines Operators durchbrochen werden.

In dem in Abschnitt 2.6 angegebenen Plan II werden 21 Aktionen zu 21 verschiedenen
Zeitpunkten ausgefithrt. Lasst man parallele Transitionen zu, so gibt es einen Plan mit
denselben 21 Aktionen wie oben, jedoch nur 13 verschiedenen Zeitpunkten, ndmlich

II'" = ({driveTruck(ty,dss,ds1),driveTruck(ty,dgs, ds1),driveTruck(ts, das, das) }
{loadTruck(pi,t1,d11),driveTruck(ts, di1,d12) },
{loadTruck(ps, ta,dss ), driveTruck(tsy, das, das) },
{loadTruck(ps, ts,ds1),driveTruck(ts,dss,ds2) },
{unloadTruck(ps, ti,d12) },

{unloadTruck(pa, ta,ds) },

{unloadTruck(ps, ts,dss) },

{loadTruck(ps, t1,d1s),driveTruck(ts,d1a,d11) },
{loadTruck(ps, ta,das), driveTruck(ts, dao,das) },
{loadTruck(ps, ts,dss),driveTruck(ts, ds, ds1) },
{unloadTruck(pi,t1,d11) },

{unloadTruck(ps, ta,ds1) },

{unloadTruck(ps, ts,ds1) })-.
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Die graphische Darstellung des Planes bzw. seiner Ausfithrung dhnelt der in Abschnitt 2.6 fiir
den sequentiellen Fall, zeigt aber nun, zu welchen Zeitpunkten Aktionen parallel ausgefiihrt
werden.

-« 13 — 1y -« 1o
«— dts; «— dtoy «— dtqy

| t

U3y Usz2

O <— up

O <— Uiy

— dtll —_— l |

1y —> 1y ——> 13y —>

o dta ° — dtyy —> o — dtgy —> o —— dtzy, —> o
dt31 12 22 32

ui2 — O

u2 — O

Abbildung 3.5.: Parallele Planausfithrung im LOGISTICS-Beispiel

Beachte, dass ein solcher Plan im Allgemeinen mehr Operatoren als notwendig enthélt. So
ist beispielsweise auch ein Plan der Linge 13 moglich, bei dem die Mengen Sy sowie S4 bis
S13 wie oben sind, jedoch

S1 = {loadTruck(pi,ti,di1) },
Sy = {loadTruck(pa,ta,da1) },
Ss = {loadTruck(ps,ts,dss),driveTruck(ts,ds1,d12),

driveTruck(ty, das, das), driveTruck(ts, dss, dss) }-
Dieser Plan enthélt noch keine tiberfliissigen Aktionen. Der Plan bleibt jedoch korrekt und
minimal lang, wenn man S7 und Sy durch

S {loadTruck(ps, t1,ds1),driveTruck(ts, dss,dsp) } und
S5 = {loadTruck(ps,ts,ds),driveTruck(ts, dss, dss) }

ersetzt, enthilt nun jedoch die beiden iiberfliissigen und zueinander inversen Leerfahrten
driveTruck(ts, das, dsp) und driveTruck(ts,dss, dzs) in Stadt cz, die nicht zum Erreichen
des sperzifizierten Ziels beitragen.

3.4.3. Gesamtkodierungen

Um die oben angegebenen Kodierungen der Bedingungen an parallel angewandte Operato-
ren bei der Ubersetzung von Planungsproblemen zu verwenden, reicht es, sie als weiteres
Konjunktionsglied zur Basiskodierung hinzuzufiigen.

Gelegentlich, etwa bei Aufrechterhaltungszielen der Form G®, wo s¢ = ®, will man garan-
tieren, dass nicht durch S; = @ fiir alle ¢ kiinstliche Null-Operationen eingefiihrt werden,
um Pléne wie den trivialen Plan aus unendlich vielen Null-Operationen auszuschliefen. Da-
zu geniigt es, zur Basiskodierung ein Konjunktionsglied /\g;é V,co 0¢ hinzuzufiigen. Diese
Moglichkeit werden wir jedoch bei den folgenden Kodierungen nicht mehr explizit erwidhnen.

Definition 59. Sei ¢ eine LTL-Formel, P = (4,1, O, g) eine Planungsinstanz und [[P]]b%enc,
enc € {0,...,5}, eine der Kodierungen von oben. Definiere [P, ¢]%,. durch

[[Pa (pﬂle)nc ::[[Pﬂgasic A [[,P]]l;ylin A [[P’ (pﬂbBMC A [[P]]Z:,enc fiir enc € {Oa s 74} und
[[IP? spﬂgnc ::[[Pﬂgasic A [[,P]]l?l%n A [[IP? SDHZ)BMC fiir enc = 5.
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3.5. Korrektheit

In diesem Abschnitt fiigen wir die Ergebnisse der vorangegangenen Kapitel und Abschnitte
zusammen und beweisen, dass die oben angegebenen Kodierungen das Gewiinschte leisten.

Satz 39. Sei ¢ eine LTL_x-Formel, P = (A,I,0,g) eine Planungsinstanz und b € N.
Wenn [P, @)% fir enc € {0,...,5} erfillbar ist, so gibt es einen I-Linearisierungs-Plan
IT = (So,...,Sp—1) der Linge b mit Ausfiihrung ™ = so, ..., Sy fir P und eine Ausfihrung
7 einer zulissigen Linearisierung von 11, so dass 7 |=; ¢, falls @ eine Schleife ist, bzw.
7(0),...,7(b—1) F;_, @, sonst. Dabei ist b = f;é [St].

Beweis. Angenommen, [P, )%, ist erfiillbar, etwa durch v. Dann gilt insbesondere v =

[P ese ATPISE bzw. v = [P]L,... ATPIY2. . Nach Lemma 14 ist dann 1Y = (Sg, ..., S¢ ;)

basic basic
zusammen mit 7 = s§,..., s, ein 1-Linearisierungs-Plan der Lénge b fiir P mit

7™ Ep e bzw. 7Y(0),...,7(b—1) Fp_1 ¢ (3.8)

Sei 7 eine Ausfithrung einer zuldssigen Linearisierung von IT?. Nach Lemma 4 ist v%, . = v,

d.h. v o = 0 | [P]Y cne- Damit und aus den Lemmata 29, 31 und 34 folgt zusammen
mit Lemma 21 fiir alle Kodierungen enc € {0,...,5}, dass fir alle t € {0,...,b— 1} die
Menge S; bzgl. <; fiir alle totalen Ordnungen <; auf S; (bzw. fiir das bei der Kodierung
gewihlte <;) zuldssig ist. Nach Lemma 22 gilt dann 7% ~ 7. Ist 7 eine (b, k)-Schleife, so gilt
nach Lemma 23 zusétzlich, dass u ~ @ und v ~ © mit u, %, v, 0 wie in Lemma 23. Dann folgt

mit Lemma 17 bzw. 18, dass

™ =y gdw. T ;e bzw.

7(0), ..., (b—1) Epr o gdw.  7(0),..., 7 (b—1) 5, o (3.9)

Die Aussagen (3.8) und (3.9) zusammen ergeben, dass
Tl bzw. 7(0),...,7(b—1) =5, ¢ (3.10)
Dass b = ?;3 | S|, ist klar. O

3.6. Volistindigkeit

Im letzten Abschnitt wurde gezeigt, dass die vorgestellten Kodierungen korrekt sind, d. h.
dass ein mit Hilfe dieser Kodierungen berechneter Plan die gegebene Planungsaufgabe
tatséichlich 16st. Nach Latvala u. a. [2004] gibt es, wenn eine gegebene Planungsinstanz 16sbar
ist, einen sequentiellen Plan, dessen Liange durch einen aus der Planungsinstanz berechenba-
ren Wert K nach oben beschrinkt ist. Aus der Existenz eines sequentiellen Plans der Léinge
b folgt die Existenz eines parallelen Plans derselben Léinge, in dem jede Operatormenge S
einelementig ist. Dass die einem solchen Plan entsprechende aussagenlogische Variablenbe-
legung zu einer jede unserer Kodierungen [P, ¢]2,., enc € {0,...,5}, erfiillenden Belegung
erweitert werden kann, ist klar.

Betrachtet man also Formeln &, fiir alle b zwischen 1 und K, so findet man fiir I6sbare
Planungsaufgaben immer in endlicher Zeit einen Plan. Findet man umgekehrt keinen Plan
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der Lénge kleiner oder gleich K, so ist garantiert, dass es fiir die gegebene Planungsaufgabe
keinen Plan, gleich welcher Lénge, gibt.

Dies ist vor allem dann wichtig, wenn man das Planungsproblem mit temporal erweiter-
ten Zielen nicht als Planungsproblem, sondern als Modellpriifungsproblem betrachtet, da
in diesem Fall die Tatsache, dass es keinen Plan gibt, der Tatsache entspricht, dass kein
Gegenbeispiel gegen die gegebene Sperzifikation existiert und das iiberpriifte System damit
korrekt ist. Wére der Planungs- bzw. Modellpriifungsalgorithmus unvollsténdig, kénnten
Fehler unerkannt bleiben.

Der Wert |Q| - 2/I#I = 2041+1#l) kann als obere Schranke K dienen [Latvala u. a., 2004].

3.7. Diskussion

3.7.1. GroBen der Kodierungen

Die in Abschnitt 3.4 angegebenen Kodierungen unterscheiden sich nicht nur in dem Maf} an
Parallelitét, die sie in einem Plan zulassen, sondern auch hinsichtlich ihrer asymptotischen
Groflen. Da die Laufzeit eines SAT-Losers im Allgemeinen exponentiell in der Grofie der
Eingabe wichst, ist es wichtig, moglichst kleine Formeln zu erzeugen.

In der folgenden Tabelle ist immer b die Anzahl der Zeitschritte, n die Anzahl der Operato-
ren, v die Anzahl der Zustandsvariablen und F' = max({ || f|| | f>d € c}U{|d] | f>>dec}U
{IIpllslel, |c| }). Bei den Angaben zur Gréfie der Kodierung einer LTL-Formel in Aussagenlo-
gik gehen wir von der in den Abschnitten 4.1.2.1 und 4.1.2.2 beschriebenen linearen Kodie-
rung aus.

Kodierung Kodierungslinge Aussagenvariable

[P1Rasic Ob-n-v-F?) O(b-(v+n))
P15 Ob-v-n) Ob-v-n)
P15 Ob-v-n) Ob-v-n)

[P, elbue OO0 (gl +v)) O - ([lell +v))
[P1%.0 O(b-n) O(b-n)

P15, O(b-n?) O(b-n)

[[73]]2,)2 O(b-n) O(b-n)

P15, 5 O(b-n?) O(b-n)

[P1S.4 O - Jvar(p)|-n)  O(b-[var(p)] - n)

Tabelle 3.1.: Vergleich der Kodierungen hinsichtlich Linge und Anzahl der vorkommenden
Aussagenvariablen.
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3.7.2. Parallelitat

Die folgenden beiden Beispiele sollen zeigen, dass mit unseren Kodierungen im besten Fall
die Parallelisierbarkeit von Operatoren gleich hoch bleibt wie im Fall von Erreichbarkeits-
zielen, und dass im schlechtesten Fall keine Parallelisierbarkeit mehr gegeben ist, obwohl
eine gleichwertige Formulierung der Planungsaufgabe mit einem Erreichbarkeitsziel anstelle
eines temporal erweiterten Ziels maximale Parallelisierbarkeit erlaubt.

Bester Fall:  Sei ((Pn, ¢n))nen die folgende Familie von Planungsaufgaben zusammen mit

temporal erweiterten Zielen: P, = (A,, I, On, gn), wobei A, = {a1,...,an, agoal },
I, = /\?:1 =a; A Sgoal, On = {01,...,0n,0g0a1 }, 0; = (T,{a;},0) fir alle i €
{1,...,n}, 0goal = (A @iy { agoal }, @) und g, = T sowie ¢, = Fagoar.

Dann gilt fiir jedes n € N: Ein kiirzester sequentieller Plan Ilsq fiir 7, und ¢,, hat
die Lange n + 1, etwa Ilseq = 01;02; .. .;0n; 0goal, Wihrend der kiirzeste parallele Plan
Mpar = So;51 mit So = {01,...,0, } und S1 = { 0goa1 } nach einer der Kodierungen
encj, j € {1,...,5}, die Lénge 2 besitzt. Das Verhiltnis der Planléngen ist also in
O(n) fiir InstanzgroBe n.

Schlechtester Fall:  Sei wieder ((Py,, ¢n))nen eine Familie von Planungsaufgaben zusammen

mit temporal erweiterten Zielen: P,, = (A,, I, On,gn), wobei A, = {a1,...,an,},
I, = Ny —a;, Op = {o01,...,0, } mit 0; = (T,{a; },9) fir allei € {1,...,n} und
gn = T sowie ¢, = F(A\l_, a;).

Dann hat fiir jedes n € N sowohl der kiirzeste sequentielle als auch der kiirzeste mit
den Ubersetzungen encj, j € {1,...,5}, gefundene parallele Plan fiir P, und ¢,
die Lénge n, da je zwei unterschiedliche Operatoren beziiglich ¢,, interferieren. Diese
Kodierungen erlauben hier also keine Parallelitdt mehr.

Die Planungsaufgabe (P,,, p,,) lisst sich auch ohne temporal erweitertes Ziel als (P),, ©,)
formulieren, wobei P} = (A, I,,On, g),) mit A, I,, O, wie oben und g/, = /\?:1 a;
sowie ¢!, = T. Der Planungsalgorithmus ohne temporal erweiterte Ziele findet fiir diese
Aufgabe einen parallelen Plan der Lange 1, da alle Operatoren vollsténdig voneinander
unabhéngig sind. Durch unsere Art, temporal erweiterte Ziele zuzulassen, erhoht sich
bei dieser Familie von Planungsaufgaben also die Anzahl der bendtigten Zeitpunkte

um einen Faktor ©(n) fiir Instanzgrofe n.

Die Beispiele zeigen, dass die Kodierungen vor allem dann gut sind, wenn nur ein kleiner
Teil der Zustandsvariablen in der Zielspezifikation vorkommt und wenn in einem Plan, der
die gegebene Planungsaufgabe 16st, viele Operatoren angewandt werden miissen, die keine
der in der Spezifikation vorkommenden Variablen positiv oder negativ als Effekt haben.
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Kapitel 4.

Implementierung und Experimente

In diesem Kapitel stellen wir eine Implementierung des im vorigen Kapitel beschriebenen
Planungs- bzw. Modellpriifungs-Verfahrens vor.

4.1. Implementierung

Die Implementierung erfolgte durch Erweiterung des von Rintanen in SML [Paulson, 1996]
entwickelten Planungssystems SMLSATPLANNER um ein Modul fiir beschrinkte Modell-
priifung, d. h. ein Modul, das die Kodierung aus Abschnitt 2.4.3 und die neuen Kodierungen
aus Abschnitt 3.4 durchfiihrt.

4.1.1. Planer

Parallele Transitionen, der Aufbau eines Deaktivierungsgraphen und dessen in Abschnitt 2.3.3
beschriebene Ubersetzung in eine aussagenlogische Formel waren in dem Planer bereits im-
plementiert, d.h. es geniigte, dem Deaktivierungsgraphen wie in Abschnitt 3.4.2 beschrie-
ben zusétzliche Kanten hinzuzufiigen und die resultierende aussagenlogische Formel um das
Konjunktionsglied zu erweitern, das der Ubersetzung des beschrinkten Modellpriifungs-
Problems entspricht.

4.1.2. Modellpriifer

Um zu garantieren, dass der Ubersetzungsvorgang in linearer Zeit moglich ist und die Uber-
setzung lineare Grofle in der Grofle der LTL-Formel besitzt, miissen zwei Dinge beachtet
werden: Mehrfach vorkommende Teilformeln der LTL-Formel diirfen nur einmal iibersetzt
werden, und die Transformation der resultierenden aussagenlogischen Formel in konjunktive
Normalform muss so durchgefiithrt werden, dass sie nur lineare Zeit benttigt und sie die
Formel nicht wesentlich, d. h. nur um einen kleinen konstanten Faktor, vergrofiert.

4.1.2.1. Hilfsvariable fiir gemeinsame Teilformeln

Um Teilformeln nur einmal zu iibersetzen, geniigt es, wie von Latvala u. a. [2004] beschrie-
ben, fiir jede Teilformel ¢ der gegebenen LTL-Formel und jeden Zeitpunkt ¢ bei der ersten
Berechnung von [¢]} eine neue aussagenlogische Hilfsvariable ay ;5 einzufiihren, die Formel
aptb = [t als Konjunktionsglied der Ubersetzung hinzuzufiigen und jedesmal, wenn []}
berechnet werden soll, a, ;5 zuriickzugeben.
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4.1.2.2. Lineare Transformation in konjunktive Normalform

Da die resultierende Formel in konjunktiver Normalform (KNF) an den SAT-Loser iiberge-
ben werden soll, muss sie noch in diese Form iiberfiihrt werden. Im Allgemeinen fiihrt diese
Transformation zu einer exponentiellen Vergrofierung der Formel [Schéning, 2000]. Diese
Vergroflerung ist bei der Basiskodierung unter Umsténden noch hinnehmbar, wird jedoch
bei der Ubersetzung der LTL-Spezifikation problematisch, da in dieser Ubersetzung hiufig
Disjunktionen iiber Konjunktionen vorkommen, wie etwa durch die Disjunktion iiber das
Sprungziel einer méglichen Schleife oder bei der Ubersetzung von Teilformeln der Gestalt
FGe.

In unserem Fall geniigt jedoch eine nicht logisch dquivalente, sondern nur erfiillbarkeitséqui-
valente Transformation, wie sie von Tseitin [1968] beschrieben wird.

Bei dieser Umformung werden in der Formel zunéchst die Symbole — und « eliminiert,
so dass nur noch Variable, Konjunktionen, Disjunktionen und Negationen in der Formel
vorkommen. Danach wird die Formel in Negationsnormalform [Schéning, 2000] gebracht.
Schlielich wird als Endergebnis enf (®, auzg) berechnet, wobei

enf (L, auz) = ¥, falls ¢ positives oder negatives Literal,
enf(P1 A Pg, auz) = auz A enf (Pq, auxe,) A enf (Do, auze,) A
enf' (auz < auze, A aure,),
enf(PyV Pg, auz) = auz A enf(Pq, auzs,) A enf (Do, auzg,) A
enf!(auz < aure, V aure,),
enf'(by < o NL3) == (64 VL) A(f1V E3) A (€1 VIV E3) und
enf'(by < by V l3) = (Ly VLV E3) A (0L VL) A (L1 V 03).

Dabei ist auzg gleich @, falls @ ein Literal ist, und eine neue, bisher unbenutzte Hilfsvariable,
sonst.

Diese Umformung ist in linearer Zeit moglich und erzeugt eine Formel, die nur unwesentlich
grofler als die Ausgangsformel ist. Die neue Formel enthélt im Allgemeinen zusétzliche neue
Hilfsvariable, hat aber zugleich die Eigenschaft, dass eine erfiillende Belegung fiir sie auch
eine erfiillende Belegung fiir die urspriingliche Formel ist und dass eine erfiillende Belegung
fiir die urspriingliche Formel zu einer erfiillenden Belegung fiir die KNF-Formel erweitert
werden kann. Diese Eigenschaft ist fiir unsere Zwecke ausreichend.

4.2. Experimente

4.2.1. Aufbau

In Ermangelung einer grofieren Zahl von PDDL-kodierten Testdoménen und -instanzen wur-
den nur Versuche mit einzelnen handkodierten Planungsaufgaben durchgefiihrt, bei denen
darauf geachtet wurde, unterschiedliche Typen von temporal erweiterten Zielen zu spezifizie-
ren. Alle Planungsaufgaben gehoren der LoGIsTics-Doméne an und enthalten die gleichen
Objekte wie die Instanz in Abschnitt 2.6. Sie unterscheiden sich lediglich in der Wahl des An-
fangszustands und der LTL_x-Spezifikation. Tabelle 4.1 gibt die gewahlten Spezifikationen
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und Anfangszustinde an. Dabei ist
pij = at(pi,dij),  p(k,l,m) = (pix Ap2a Apam),  P(k,l,m) = (p1r V par V P3m),
ti; = at(ti, dij), t(k,1,m) = (tip Aoy Atzm) und
L = {—in(pa, t2), 7in(ps, t3), at(ta,das), at(ts, das) } -

Nr. | LTL_x-Spezifikation | Anfangszustand | Bemerkung
w1 | GFp(1,1,1) A GFp(2,2,2) p(1,1,1) At(2,2,2) | Erfordert Schleife
e | F(P(1,2:2) AF(p(1,1,2) A
Fi(1,1, 1))) 5(2,2,2) A£(2,2,2) | Zwischenziele
vs | Fp(1,1,1) p(2,2,2) A£(2,2,2) | Erreichbarkeitsziel
vs | FGp(1,1,1) $(2,2,2) A£(2,2,2) | Aufrechterhaltungsziel
o5 | FGpii A N\ (£ — GY) $(2,2,2) At(1,1,1) | Vermeidung iiberfliissiger
teL Aktionen
3 2
es | A N Gpij — Fpis—j)) p(1,1,1) A£(2,2,2) | Reaktion auf Zustand
i=1j=1

Tabelle 4.1.: Fiir Experimente verwendete Instanzen bzw. LTL_x-Spezifikationen

Neben den genannten Planungsaufgaben wurde als Beispiel fiir eine Anwendung in der Mo-
dellpriifung eine Losung des Mutex-Problems (vgl. z. B. Clarke u. a. [2002]) in PDDL kodiert.
Dabei gibt es fiir jeden Prozess p je eine Variable, die angibt, ob sich p in seinem kritischen
oder nicht-kritischen Abschnitt befindet oder ob er darauf wartet, den kritischen Abschnitt
zu betreten (critical(p), noncritical(p) bzw. trying(p)). Weiter gibt es eine Variable
turn, die angibt, welcher Prozess im Konfliktfall seinen kritischen Abschnitt betreten darf.
Es gibt die folgenden Aktionen: (a) ein Prozess p kann in den Wartezustand iibergehen,
wenn er sich im nicht-kritischen Abschnitt aufhélt, (b) er kann den kritischen Abschnitt
betreten, wenn er bereits wartet und der andere Prozess seinen kritischen Abschnitt nicht
betreten will, oder wenn beide Prozesse ihre kritischen Abschnitte betreten wollen, aber p
an der Reihe ist, d.h. turn = ¢ fiir p = proc,, und (c) er kann den kritischen Abschnitt
verlassen, wenn er sich darin befindet. (d) Befindet sich ein Prozess proc; (i = 0, 1) in seinem
kritischen Abschnitt, kann turn = 1 — i gesetzt werden. Zu Beginn sind die Prozesse proco
und proc; in ihren nicht-kritischen Abschnitten und es gilt turn = 0. Es wird nach einem
Gegenbeispiel gegen die Spezifikation G(trying(proce) — F critical(procy)) gesucht. Da
keine Fairness garantiert ist, gibt es ein Gegenbeispiel der Lénge 8. Prozess procy betritt da-
bei einmal seinen kritischen Abschnitt, damit die turn-Variable auf 1 gesetzt werden kann,
und verlédsst den kritischen Abschnitt wieder. Danach gehen beide Prozesse in den Warte-
zustand. Nun kann sich proc; wegen turn = 1 beliebig lange zwischen seinem kritischen
und nicht-kritischen Abschnitt sowie dem Wartezustand bewegen, ohne dass procy wieder
seinen kritischen Abschnitt betritt.

Alle Experimente, bei denen Laufzeiten angegeben sind, wurden auf einem Rechner mit
2-GHz-AMD-Athlon-Prozessor mit 512 MB RAM unter dem Betriebssystem SuSE Linux
10.0 durchgefiihrt. Als SAT-Loser kam SIEGE in der Version 4 zum FEinsatz. Wurde die
Erfiillbarkeit einer Formel nicht innerhalb von 10 Sekunden entschieden, so wurde die Be-
rechnung abgebrochen und zur néchsten Formel iibergegangen.

53



Kapitel 4. Implementierung und Experimente

Die neben den mittleren Laufzeiten angegebenen Konfidenzintervalle wurden mit einem
Bootstrapping-Verfahren [Efron und Tibshirani, 1993] ermittelt, wobei fiir jedes Konfidenz-
intervall 4000-mal eine 100-elementige Stichprobe mit Zuriicklegen aus den jeweils 100 ge-
messenen Stichproben entnommen und von dieser der Mittelwert gebildet wurde. Die Gren-
zen des 5-Prozent-Konfidenzintervalls sind dann der 100ste und der 3900ste Wert unter den
aufsteigend sortierten Mittelwerten.

4.2.2. Ergebnisse

In den folgenden Tabellen ist encene = [P, ¢]%, fiir enc € {0,...,5}.

In Tabelle 4.2 ist fiir die in Abschnitt 3.4.3 vorgestellten Kodierungen und die in Tabelle 4.1
angegebenen Planungsinstanzen dargestellt, wieviele Zeitpunkte ein kiirzester paralleler Plan
fir die jeweilige Instanz bei gegebener Kodierung enthélt. Entsprechend stellt Tabelle 4.3
die Anzahl der Operatoren in den jeweils kiirzesten Planen dar.

© |enco ency encg encs encs encs

o1 ] 21 15 15 15 13 13
e |10 9 9 9 7 7

es |10 5 5 5 5 5
s | 10 5 5 5 5 5
05 5 4 4 4 4 4

v | 21 15 15 15 13 13

Tabelle 4.2.: Anzahlen von Zeitpunkten in kiirzesten Planen

(2 | ENcCo Ency ENncy ENncs ENcCy ENncs

o1 ] 21 21 21 21 40 34
o | 10 11 11 9 11 21
s | 10 10 10 9 11 16
04 9 9 9 9 11 10
o5 4 4 4 4 4 4
oo | 21 21 21 21 40 32

Tabelle 4.3.: Anzahlen von Operatoren in kiirzesten Planen

Tabelle 4.4 zeigt die Laufzeiten von SIEGE bei der Berechnung dieser Pline zusammen
mit den zugehorigen 5-Prozent-Konfidenzintervallen. Dabei wurde von einer sequentiellen
Auswertung der Formeln ausgegangen, d. h. es wurde mit der Auswertung der Formel &, fiir
Planlidnge 1 begonnen, von ®,, zu ®,,4; iibergegangen, wenn ®,, nicht erfiillbar war, und das
Verfahren beendet, wenn ®,, erfiillbar war. Die angegebenen Laufzeiten sind die Summen
der einzelnen Laufzeiten fiir die Entscheidung der Erfiillbarkeit von ®; fiir ¢ zwischen 1 und
dem jeweils ersten n, fiir das @, erfiillbar ist.

In Abbildungen 4.1 und 4.2 ist exemplarisch dargestellt, wie die kumulierten Laufzeiten aus
Tabelle 4.4 fiir ¢1 (Abb. 4.1) und ¢g (Abb. 4.2) zustande kommen. Im Fall von ¢ sind die
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© enco ency enco encs ency encs
1| 5,83 Dop 0,20 gZp 020 g 0,20 gng 016 ghG 0,13 o
2 | 0,09 g 0,08 gug 008 Gt 0,08 g 006 e 0,06 gt
%owggamﬁjm4%(mgﬁamwjm4%
mow&%am%im4$(mgﬁamwjm4$
s | 0,04 gy 0,08 gun 003 g 0,03 g 003 ggn 0,03 G
s | 5145 Srpg 2,02 508 223 Dop 2,07 507 285 Do 2,31 OO

Tabelle 4.4.: Kumulierte Laufzeiten von SIEGE bis zur ersten erfiillbaren Formel

Kodierungen ency und encs durch hellgraue bzw. weifle Balken dargestellt, im Fall von g
die Kodierungen encg, ency und encs durch hellgraue, dunkelgraue und weifle Balken. Die
Laufzeiten fiir die restlichen Kodierungen sind nicht angegeben. Sie liegen in beiden Fillen
zwischen den beiden Extremen ency und encs, im Fall von ¢g sind die Laufzeitkurven von
ency, ence, encg und ency beinahe identisch.

In beiden Diagrammen sind Phaseniibergéinge zwischen unerfiillbaren und erfiillbaren For-
meln zu erkennen. Die héchsten Laufzeiten treten hiufig bei den letzten unerfiillbaren und
den ersten erfiillbaren Formeln auf.

[ N I I I I e
Laufzeiten bei 18, 4001 et
aulzeiten e1 , =+0,04 +0,11
Bl enco 19, 20 u. 21 Zeit- .. 147.. a7l _
punkten: 11 £0,057 1 £0,15
05 4 T encs '{¥
é =
=
=i
4
)
n
=)
A
+
e
Q
) l
0 lrrrrrrrrrrrmml

01 2345 6 7 8 910111213 141516 17 18 19 20 21 22 23 24 25
Anzahl Zeitpunkte

Abbildung 4.1.: Laufzeiten von SIEGE bei Spezifikation ¢, fiir Kodierungen encg und encs

In Tabellen 4.6 und 4.7 werden die durch die Kodierungen encg bis encs erzeugten Formeln
hinsichtlich ihrer Grofle verglichen. Insbesondere werden die Anzahlen wvars der in ihnen
vorkommenden Variablen, die Anzahlen clauses der Klauseln, aus denen ihre konjunktive
Normalform besteht, wenn die Umformung wie in Abschnitt 4.1.2.2 beschrieben erfolgt, die
mit ihren Haufigkeiten gezéhlten Anzahlen occurr der vorkommenden Variablen sowie die
Dateigrofien fs der Kodierungen im DIMACS-Format [DIMACS, 1993] gegeniibergestellt.

Waéhrend in Tabelle 4.6 fiir feste Spezifikationen ; die Formelgrofien jeweils fiir die Anzahl
von Zeitpunkten verglichen werden, bei der mit Kodierung encq erstmals Erfiillbarkeit auf-
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Abbildung 4.2.: Laufzeiten von SIEGE bei Spezifikation g fiir Kodierungen encg, ency, encs

tritt, werden in Tabelle 4.7 die FormelgroBen der fiir alle Paare aus Spezifikation ¢; und
Kodierung enc; jeweils ersten erfiillbaren Formeln gegeniibergestellt.

| Starke Zusammenhangskomponenten

»1 1x124+ 6x1
V2 1x104+ 8x1
»3 1x 64+12x1
Y4 Ix 6+12x1
5 1x14+ 4x1
V6 1x124+ 6x1

Tabelle 4.5.: Anzahlen und Grofien starker Zusammenhangskomponenten im erweiterten
Deaktivierungsgraphen

Die mogliche Anzahl paralleler Operatoren hingt bei den Kodierungen encs und encs ent-
scheidend von der Zahl und den Groflen der starken Zusammenhangskomponenten des er-
weiterten Deaktivierungsgraphen ab. Tabelle 4.5 zeigt die Anzahlen und Groéfien starker
Zusammenhangskomponenten in der Form ) (scc(n) x n), wobei scc(n) die Anzahl der
starken Zusammenhangskomponenten mit genau n Elementen ist.

Im Mutex-Beispiel wurden nur noch die Kodierungen ency und encs miteinander verglichen.
Beide fiihrten zu Plinen der Lénge 8, d.h. das Zulassen von Parallelitéit brachte keinen
Gewinn, vielmehr benttigte SIEGE fiir die Entscheidung der Erfiillbarkeit der mit Kodierung
encs erzeugten Formeln rund doppelt so lange wie bei Formeln, die mit Kodierung encg
erzeugt wurden.
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© enc | b vars/lOS clauses/lOS occurr/103 fs/kB
p1  enco | 21 4,38 12,52 29,03 179,72
p1  ency | 21 3,58 14,56 33,14 210,01
w1  ence | 21 4,12 13,34 30,66 191,69
1 encs | 21 3,58 16,07 36,17 231,18
p1  encyg | 21 7,86 18,57 49,46 307,51
p1  encs | 21 3,79 11,87 27,77 171,01
w2 ency | 10 2,09 5,98 13,85 82,24
w2 ency | 10 1,71 6,60 15,11 91,76
o ence | 10 1,93 6,32 14,53 87,32
o encs | 10 1,71 7,40 16,71 102,96
o ency | 10 3,41 8,20 21,61 130,61
w2 encs | 10 1,79 5,43 12,77 74,94
w3 enco | 10 1,47 4,26 9,73 56,33
w3 ency | 10 1,09 4,18 9,59 53,79
3 ency | 10 1,23 4,26 9,73 5591
w3 encs | 10 1,09 4,90 11,03 62,44
w3 ency | 10 2,11 5,14 13,49 79,76
w3 encs | 10 1,13 3,35 7,93 44,07
pq4 enco | 10 1,62 4,68 10,73 62,48
g ency | 10 1,24 4,60 10,59 61,57
g ence | 10 1,38 4,68 10,73 62,75
g encs | 10 1,24 5,32 12,03 71,22
w4 ency | 10 2,26 5,56 14,49 85,68
pq4 encs | 10 1,28 3,77 8,93 50,39
5 ency 5 1,24 3,47 8,04 45,01
5 ency 5 1,05 4,12 9,35 52,03
5 ence 5 1,20 3,64 8,38 47,22
Y5 encs 5 1,05 4,36 9,83 54,91
Y5 ency 5 1,90 4,58 11,94 69,56
5 encs 5 1,11 3,36 7,84 43,19
g enco | 21 7,82 21,92 51,46 322,02
g ency | 21 7,02 23,95 55,68 352,30
g ence | 21 7,56 22,74 53,10 333,99
pe encs | 21 7,02 25,47 58,60 373,47
pe ency | 21 11,30 27,96 71,90 466,60
g encs | 21 7,23 21,27 50,20 313,30

Tabelle 4.6.: Formelgrofien bei unterschiedlichen Kodierungen I
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© enc | b vars/lo?’ clauses/lo?’ occurr/lOS fs/kB
w1 ency | 21 4,38 12,52 29,03 179,72
w1 ency | 15 2,57 10,43 23,73 148,52
w1 ence | 15 2,96 9,56 21,96 135,44
w1 encs | 15 2,57 11,51 25,89 163,64
w1 encyg | 13 4,89 11,53 30,69 188,33
w1 encs | 13 2,36 7,39 17,26 103,83
w2 enco | 10 2,09 5,98 13,85 82,24
Y2 ency 9 1,55 5,94 13,61 82,01
Yy encs 9 1,74 5,69 13,08 78,02
Yo encs 9 1,55 6,66 15,05 92,09
Yy ency 7 2,40 5,76 15,16 89,61
Y2 encs 7 1,27 3,82 8,97 50,62
w3 enco | 10 1,47 4,26 9,73 56,33
Y3 ency 5 0,55 2,10 4,81 25,98
Y3 encs 5 0,62 2,14 4,88 26,29
Y3 encs 5 0,55 2,46 553 30,30
Y3 ency 5 1,06 2,58 6,76 37,69
Y3 encs 5 0,57 1,69 3,98 20,93
w4 enco | 10 1,62 4,68 10,73 62,48
w4 ency 5 0,63 2,32 533 28,75
w4 encs 5 0,70 2,36 5,40 29,06
w4 encs 5 0,63 2,68 6,05 33,08
Y4 ency 5 1,14 2,80 7,28 40,79
Y4 encs 5 0,65 1,91 4,50 23,70
Y5 enco 5 1,24 3,47 8,04 45,01
w5 ency 4 0,86 3,34 7,59 41,43
Y5 encs 4 0,98 2,96 6,82 36,56
Y5 encs 4 0,86 3,53 7,98 43,73
Y5 ency 4 1,54 3,71 9,66 55,27
Y5 encs 4 0,91 2,74 6,38 33,89
we ency | 21 7,82 21,92 51,46 322,02
we ency | 15 5,05 17,18 39,85 250,83
we ency | 15 5,44 16,31 38,08 237,75
we encg | 15 5,05 18,26 42,01 265,95
wg ency | 13 7,05 17,40 4471 277,28
we encs | 13 4,52 13,26 31,28 192,79

Tabelle 4.7.: Formelgrofien bei unterschiedlichen Kodierungen IT
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Kapitel 5.

Zusammenfassung

5.1. Ergebnisse

Ziel dieser Arbeit war es, einen gegebenen korrekten und vollsténdigen Handlungsplanungs-
algorithmus so zu erweitern, dass er neben Plédnen fiir Erreichbarkeitsziele auch solche fiir
temporal erweiterte Ziele finden kann. Diese Erweiterung ist durch die Verwendung der
von Biere u. a. [2003] bzw. Latvala u. a. [2004] angegebenen Ubersetzung temporallogischer
Formeln in Aussagenlogik moglich. Dartiber hinaus sollte untersucht werden, inwieweit es
moglich ist, die im Basisalgorithmus mit Erfolg eingesetzte Verwendung paralleler Ope-
ratoren in den um temporale Ziele erweiterten Algorithmus zu iibertragen. Wie erwartet
nimmt die Parallelisierbarkeit von Operatoren durch die Einfithrung temporal erweiterter
Ziele ab. Im besten Fall bleibt sie im Wesentlichen gleich hoch wie bei Erfiillbarkeitszielen,
wéhrend im schlechtesten Fall parallele Pléane zu sequentiellen Planen degenerieren, obwohl
bei dquivalenter Formulierung des temporal erweiterten Ziels als Erreichbarkeitsziel maxi-
male Parallelitit moglich ist.

Der in dieser Arbeit vorgestellte Planungsalgorithmus fiir temporal erweiterte Ziele ist wie
der Algorithmus fiir Erreichbarkeitsziele korrekt und vollstandig. Hiufig liegt seine Laufzeit
wegen der geringeren Anzahl von zu betrachtenden Zeitpunkten unterhalb der Laufzeit eines
entsprechenden Planers ohne Verwendung paralleler Operatoren.

Die erzielten Ergebnisse konnen dazu beitragen, erfiillbarkeitsbasiertes Planen mit temporal
erweiterten Zielen bzw. beschrinkte Modellpriifung durch die Beriicksichtigung paralleler
Transitionen effizienter zu gestalten.

5.2. Ausblick

Wir haben gezeigt, dass die angegebenen Bedingungen an die Parallelitdt von Operatoren
(gleiches Verhalten, Zulidssigkeit in einer bestimmten Reihenfolge) hinreichend dafiir sind,
dass es zu einem sequentiellen Plan einen entsprechenden parallelen Plan mit dquivalenter
Ausfithrung gibt. Weiter wissen wir, dass aus der Aquivalenz zweier Ausfithrungspfade folgt,
dass sie dieselben LTL_x-Formeln mit gegebener Variablenmenge erfiillen. Schematisch ha-

ben wir unter der Voraussetzung, dass v = [P]%,... A [P]%.,, also
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Die Bedingungen () und (i7) sind jedoch nur hinreichend, nicht aber notwendig, wie die
folgenden Beispiele zeigen:

Zu (i): Sei ¢ eine LTL_x-Formel mit var(¢) = {a;1}, seien o = (a1, {—az },d) und
02 = (T,{ a1 },2) Operatoren und s ein Zustand mit s = a3 A as. Dann sind o; und
02 in s simultan und in der Reihenfolge 0 vor 0, anwendbar. Die Anwendung von o2
vor 01 zu einem Zeitpunkt ¢ ist durch die Parallelitétsaxiome ausgeschlossen, da o9 die
Vorbedingung von o, falsifiziert. Unsere Kodierungen lassen wegen [02]5 = {—ay } &
@ = [01]f auch die Reihenfolge 01 vor oz nicht zu, obwohl mit s” = app,, (s) und
s' = app,,(s"), d.h. s |= ay A —ag und s’ |= —a; A —ap, die Pfade s, s und s,s”, s’
beziiglich der Variablen in ¢ dquivalent sind.

Zu (i1): Sei ¢ = F(ay A az A az) und s ein Zustand mit s = —a; A —ag A —az. Seien
ferner 0o; = (T,{a;},9), i € {1,2,3}, Operatoren. Dann sind 07, 02 und o3 in s
sowohl simultan als auch in jeder der sechs moglichen Reihenfolgen sequentiell an-
wendbar und ihre Anwendung fithrt in einen Zustand s’ mit s’ = a3 A as A az. Keiner
der Ausfithrungspfade, der bei der Anwendung von o1, 02 und o3 in einer der sechs
moglichen Anordnungen entsteht, ist beziiglich der Variablen in ¢ zu der parallelen
Ausfiithrung s, s’ dquivalent. Dennoch erfiillt jeder diese Pfade ebenfalls ¢.

Um mehr Parallelitdt und somit kiirzere Plédne und evtl. geringere Laufzeiten des Planers
zu erhalten, liegt es somit nahe,

e schwichere hinreichende Bedingungen fiir die Aquivalenz von paralleler und sequen-
tieller Ausfithrung als gleiches Verhalten von Operatoren bzw. deren Zuléssigkeit in
einer bestimmten Reihenfolge oder

e schwichere hinreichende Bedingungen fiir die Existenz einer sequentiellen Ausfiithrung,
die die Spezifikation erfiillt, als die Aquivalenz zu einer parallelen Ausfithrung

zu entwickeln.

Im ersten Fall ist zu beachten, dass gleiches Verhalten von Operatoren bzw. deren Zuléssig-
keit in einer gegebenen Reihenfolge nicht nur die Aquivalenz von paralleler und sequentieller
Ausfithrung zur Folge hat, sondern sogar garantiert, dass jede Blockgrenze der Aquivalenz
in der sequentiellen Planausfithrung auf eine Grenze zwischen zwei Zeitpunkten fillt. Es ist
moglich, auch Kodierungen anzugeben, die Blockgrenzen an beliebigen Stellen in der se-
quentiellen Ausfithrung zulassen, indem man geeignete Hilfsvariable und Axiome iiber diese
Hilfsvariablen einfiihrt.

Im zweiten Fall sollte man im Unterschied zum bisherigen Vorgehen die Struktur der LTL-
Formel bei der Formulierung der Bedingungen an parallel anwendbare Operatoren beriick-
sichtigen. In Spezialfillen, etwa ¢ = Fg fiir eine aussagenlogische Formel g, ist dies offenbar
moglich, im genannten Fall etwa dadurch, dass man neben der Parallelitdtskodierung aus
Abschnitt 2.3.3.3 keine weiteren Bedingungen an parallele Operatoren stellt und dafiir wie
bei Erreichbarkeitszielen das Konjunktionsglied g, zu der aussagenlogischen Ubersetzung
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hinzufiigt. Auch eine Beriicksichtigung der Polaritdt, mit der eine Variable in der Spezifi-
kation vorkommt, konnte zur Verbesserung der angegebenen Kodierungen beitragen. Eine
allgemeine Definition von Parallelitdtsaxiomen in Abhéngigkeit von der Struktur der LTL-
Formel, etwa eine rekursive Definition wie in Abschnitt 2.4.3.1, erscheint dagegen schwierig
und ist im Rahmen dieser Arbeit nicht zufriedenstellend gelungen.

SchlieBlich fehlt es noch an aussagekriftigen Vergleichen der Implementierung in SMLSAT-
PLANNER mit bereits existierender Planungs- bzw. Modellpriifungssoftware (etwa NuSMV
[Cimatti, Clarke, Giunchiglia und Roveri, 1999] fiir einen Vergleich mit einer bestehenden
Implementierung von beschrénkter symbolischer Modellpriifung). Auch wurden noch kei-
ne Vergleiche mit nicht-erfiillbarkeitsbasierten Planungs- oder Modellpriifungsalgorithmen
angestellt.
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Anhang A.

STRIPS-Version der Logistics-Domane

(define (domain logistics-strips)
(:requirements :strips)
(:predicates (0BJ 7obj) (TRUCK ?truck) (LOCATION ?loc) (AIRPLANE 7airplane)
(CITY 7city) (AIRPORT 7airport) (at 7obj 7loc) (in 7objl 7obj2)
(in-city ?obj ?city))

(:action LOAD-TRUCK
:parameters (7obj 7truck 7loc)
:precondition (and (0BJ 7obj) (TRUCK ?truck) (LOCATION 7loc)
(at 7truck 7loc) (at 7obj 7loc))
:effect (and (not (at 7obj 7loc)) (in 7obj 7truck)))

(:action LOAD-AIRPLANE
:parameters (7obj 7airplane ?7loc)
:precondition (and (0BJ 7obj) (AIRPLANE 7airplane) (LOCATION 7loc)
(at 7obj 7loc) (at 7airplane 7loc))
:effect (and (not (at 7obj 7loc)) (in 7obj 7airplane)))

(:action UNLOAD-TRUCK
:parameters (7obj ?truck ?7loc)
:precondition (and (0BJ 7obj) (TRUCK ?truck) (LOCATION 7loc)
(at ?truck 7loc) (in 7obj 7truck))
:effect (and (not (in 7obj 7truck)) (at 7obj ?loc)))

(:action UNLOAD-AIRPLANE
:parameters (7obj 7airplane 7loc)
:precondition (and (0BJ 7obj) (AIRPLANE 7airplane) (LOCATION 7loc)
(in 7obj 7airplane) (at 7airplane 7loc))
:effect (and (not (in 7obj 7airplane)) (at 7obj 7loc)))

(:action DRIVE-TRUCK
:parameters (7truck 7loc-from ?loc-to 7city)
:precondition (and (TRUCK 7truck) (LOCATION ?loc-from) (LOCATION ?loc-to)
(CITY ?7city) (at 7truck 7loc-from)
(in-city 7loc-from ?city) (in-city 7loc-to 7city))
reffect (and (not (at 7truck ?loc-from)) (at ?truck 7loc-to)))
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(:action FLY-AIRPLANE
:parameters (7airplane 7loc-from 7loc-to)
:precondition (and (AIRPLANE 7airplane) (AIRPORT ?loc-from)
(AIRPORT 7loc-to) (at 7airplane 7loc-from))
reffect (and (not (at 7airplane 7loc-from)) (at 7airplane 7loc-to)))

)
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