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Abstract

Logic Programming is an advanced paradigm for declarative specification of problems. In
the logic programming language Prolog, the basic calculus is a subclass of predicate logics.
Extended concepts integrate functions or constraints. This programming method has recei-
ved more and more attraction in the last years, especially in the domains of data bases, in
processing of natural language, and for modeling and processing of combinatorial problems.
In this manner, logic programming is an active area, which is a sound basis for integration
of modern aspects in software engineering, dynamic programming and communication.

Keywords:
Logic Programming, Constraints, Program Analysis, Artificial Intelligence

Kurzfassung

Logische Programmierung ist eine besonders weitgehende Art, Probleme deklarativ zu spezi-
fizieren. In der Form von Prolog geschieht das durch den Einsatz eines Fragments der Logik.
Weitergehende Konzepte integrieren in dieses urspriinglich rein relationale Konzept auch
Funktionen und Constraints. Dieses Paradigma gewinnt eine zunehmende Attraktivitit, u.a.
in den Bereichen Datenbanken und Verarbeitung von natiirlicher Sprache und bei der Model-
lierung und Bearbeitung komplexer kombinatorischer Probleme. Die Logikprogrammierung
ist somit ein aktives Gebiet geblieben, das sich zunehmend auch den schwierigen Themati-
ken der Integration in die iibrige Softwarelandschaft, der Behandlung von Dynamik und des
Umgangs mit Kommunikation stellt.
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Preface

This volume contains the papers from the presentations of the 14th Workshop on Logic
Programming — WLP, which was held at the Julius-Mazimilians—Universitit Wiirz-
burg on January 26-28, 2000. The WLP-series of workshops on logic programming is
organized by the Gesellschaft fiir Logische Programmierung e.V. (GLP) — the German
speaking subsection of the international Association for Logic Programming (ALP) —
in conjunction with the Sections 1.1 and 1.2 of the Gesellschaft fir Informatik (GI).
Previous Workshops on Logic Programming took place in Berlin (1988-1990), Go-
sen (1991), Darmstadt (1992), Hagen (1993), Ziirich (1994), Wien (1995, 1998), and
Miinchen (1997).

Sixteen papers and seven proposals for system demonstrations had been submitted
for the 14th WLP. Each submission was refereed by at least two reviewers from the
program committee or by colleagues from outside the program committee. The fourteen
accepted papers and the seven papers about system demonstrations are reprinted in
this proceedings, as well as papers (abstracts) for four invited talks. The topics of the
presentations can be grouped into three maior areas:

1. constraint logic programming (CLP),

2. extensions of logic programming
(including functional logic programming and non—monotonic reasoning), and

3. program analysis and debugging.

There were nine presentations in the field of constraint logic programming including an
invited talk by Slim Abdennadher and Thom Friihwirth. CLP—technology has received
great interest by researchers, and it has been very successful in practical, industrial
applications. Seven presentations were dealing with extensions of logic programming
including an invited talk on some aspects of non-monotonic reasoning by David Pearce.
The topic of program analysis and debugging for logic programming was covered by
four presentations. Finally, there was an invited talk on different types of problem
solving methods for diagnosis by Frank Puppe, an invited talk on the relationship
between logic programming and Web-technology, namely XML, by Harold Boley, and
one presentation on natural language processing.

We would like to thank all the authors who have submitted papers, and all members
of the program committe and external referees for their contributions to the success of
the workshop. Finally, we gladly acknowledge the support received by GMD (German
National Research Center for Information Technology) for printing the proceedings.

December 1999

Francois Bry,
Ulrich Geske,
Dietmar Seipel
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Equilibrium Logic: An Extension of Answer Set
Programming for Nonmonotonic Reasoning

David Pearce
DFKI
Stuhlsatzenhausweg 3
D-66123 Saarbriicken
pearce@dfki.de

Abstract

Although the semantics of answer sets for extended logic programs is now ten years old,
there has recently been a revival of interest in answer set programming. This is in part
due to the recognition that several well-known types of combinatorial problems have
elegant solutions in terms of answer sets. In addition, efficient systems have now become
available, notably the dlv system of disjunctive datalog which implements answer sets,
making problem—solving and programming in this paradigm now feasible.

In this talk we give an introduction to a formalism called equilibrium logic. This can be
viewed as a general purpose approach to nonmonotonic reasoning based on a notion of
negation—by—default. It can also be viewed as an extension of answer set programming
to arbitrary ground theories in a predicate language with two types of negation. It may
therefore be of interest for those wishing to extend answer set programming beyond
disjunctive datalog. We give two simple characterisations of equilibrium logic, one se-
mantic, based on minimal models, the other syntactic, based on theory completions. We
also describe some generalisations of the logic and we discuss some of its properties and
technical applications. We conclude with some remarks on computational complexity
and implementation issues.
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Beziehungen zwischen
Logikprogrammierung und XML*

Harold Boley
Deutsches Forschungszentrum fiir Kiinstliche Intelligenz GmbH
Email: boley@dfki.de

Zusammenfassung

Wechselseitige Zusammenhénge zwischen Logikprogrammierung und XML werden un-
tersucht. XML-Dokumente werden als linearisierte Ableitungsbdume eingefiihrt und auf
Prolog-Strukturen abgebildet. Umgekehrt fiihrt eine Darstellung von Herbrand-Termen
und Horn-Klauseln in XML zu einem puren XML-basierten Prolog (XmlLog). Die dazu
benutzten XML-Elemente werden um Verwendungen von XML-Attributen wie id/idref
fiir erweiterte Logiken ergénzt. XMLs Dokument-Typ-Definitionen werden anhand einer
ELEMENT-Deklaration fiir XmlLog und einer ATTLIST-Deklaration fiir id/idref ein-
gefithrt. Schliellich werden Anfragen in Sprachen wie XQL funktional-logisch behandelt
und Inferenzen auf der Basis von XmlLog vorgestellt.

1 Einfiihrung

Die Einfachheit des Web-basierten Austauschs von Daten kommt nicht-formalen, semiforma-
len und formalen Dokumenten zugute. Fiir formale Spezifikationen und Programme erlaubt
das Web eine verteilte Entwicklung, Nutzung und Wartung. Die Logikprogrammierung (LP)
hat das Potential, hierfiir als einheitliche Sprache zu dienen. Allerdings hat das World Wide
Web Consortium (W3C) [http://www.w3.org/] inzwischen HTML - fiir nicht- und semiformale
Dokumente - zur Extensible Markup Language (XML) [Har99] - fiir semiformale und formale
Dokumente - weiterentwickelt.

Somit ergibt sich die Problemstellung zu den Beziehungen zwischen XML und LP. Hat die
Logikprogrammierung trotz oder vielleicht gerade wegen XML die Chance, zu einer “Web-
Technologie” fiir formale Dokumente zu werden? Koénnte die HTML-artige Syntax von XML
dafiir durch eine Prolog-artige Syntax ersetzt werden oder in einer solchen editiert bzw.
- {iber ein standardisiertes Stylesheet - préasentiert werden? Ist die SLD-Resolution ein ge-
eigneter Ausgangspunkt fiir Interpretierer-Semantiken von XML-Anfragesprachen wie XQL
[http://www.w3.org/TandS/QL/QLI8/pp/xql.html] oder sollte unmittelbar eine LP-orientierte, in-
ferenzielle Anfragesprache in Form eines XML-basierten Prologs entwickelt werden? Solche
Fragen werden im Folgenden behandelt, wobei mogliche Wechselwirkungen zwischen XML
und LP in beiden Richtungen angesprochen werden.

*Fiir die Einladung zu diesem Artikel méchte ich mich bei Ulrich Geske und dem Programmkomitee des
14. Workshop Logische Programmierung bedanken. Fiir die Durchsicht einer ersten Version geht mein Dank
an Andreas Kliiter und Michael Sintek.
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Der bereits abzusehende Erfolg von XML als ein ‘universelles’ Austauschformat fiir die
kommerzielle Praxis (inkl. E-Commerce) kann auch als Erfolg der deklarativen Reprisenta-
tionstechnik gesehen werden, wie sie in etwas anderer Form von der Logikprogrammierung
vorgeschlagen wurde. Gemeinsamkeiten und Unterschiede dieser deklarativen Paradigmen
werden spéter ausgefiithrt. Hier seien zwei Erfolgsfaktoren von XML erwéhnt: (1) Eine aus-
reichende Kompatibilitdt von XML zum bereits weitverbreiteten HTML, z.B. iiber XHTML.
(2) Die XML-Standardisierung durch das W3C, somit der Einbau von XML-Werkzeugen in
gangige Browser wie Internet Explorer und Netscape/Morzilla, und damit das Wachstum des
Anteils der XML-Dokumente im Web. Der ISO-Standard von Prolog [DEDC96] kann zwar
wegen der fehlenden Web/HTML-Orientierung kaum dieselbe Breitenwirkung erzielen, hat
aber eine stirker fokussierte Semantik. Insgesamt wére also eine Gegeniiberstellung der bei-
den Standards interessant, die detaillierter ist als der Anfang, der im Folgenden gemacht wird.
Dadurch wire der Weg fiir (partielle) Prolog-XML-Ubersetzer, -Schnittstellen etc. in beiden
Richtungen geebnet, womit sich (wesentliche) Vorteile beider Paradigmen kombinieren lielen.

Jenseits aller Anfangseuphorie bietet XML neue allgemeine Moglichkeiten, von denen auch
die Logikprogrammierung profitieren kann: (1) Definition von selbstbeschreibenden Daten in
einem weltweit normierten, nichtproprietiren Format. (2) Strukturierter Daten- und Wissens-
austausch in Unternehmen verschiedenster Branchen. (3) Integration von Informationen aus
unterschiedlichen Quellen zu einheitlichen Dokumenten. Weiterhin ist XML die geeignetste
Sprache fiir logische Wissensbasen im Web, wie bereits in [Bol97] angesprochen. Zuséitzliche
spezielle LP-Verwendungen von XML wiren etwa der Austausch von Wissensbasen zwischen
unterschiedlichen Logiksprachen sowie zwischen LP-Wissensbasen und Datenbanken, Anwen-
dungssytemen etc. Selbst die Transformation bzw. Compilation von Logikquellprogrammen
konnte auf der Basis von XML-Markup und -Annotationen geschehen. Diese und dhnliche
Moglichkeiten werden im Folgenden ausgefiihrt.

Der vorliegende Text verwendet konkrete Gegeniiberstellungen von LP- und XML-
Beispielen, um (syntaktische) Unterschiede sowie (semantische) Gemeinsamkeiten heraus-
zuarbeiten. Er wendet sich primér an einen Leserkreis der Grundziige von XML iiber LP
- und deduktive bzw. relationale Datenbanken - verstehen will; aber auch umgekehrt er-
scheinen Aspekte der LP iiber XML in neuem Licht. Die Abschnitte nach diesem (1.)
sind wie folgt aufgebaut: 2. Zunéchst fithren wir ‘elementares’ XML ein und zeigen ei-
ne Element-Darstellung mittels Prolog-Strukturen. 3. Danach interessieren wir uns fiir
die umgekehrte Richtung, wie Herbrand-Terme durch XML-Elemente darstellbar sind.
4. Darauf aufbauend geht es dann um eine XML-Darstellung von Horn-Klauseln (pures Xml-
Log). 5. Anschlieflend werden XML-Attribute wie id/idref fir erweiterte Logiken verwendet.
6. Daraufhin werden XMLs Dokument-Typ-Definitionen fiir Logiksprachen wie XmlLog ge-
nutzt. 7. Sodann werden XML-Anfragesprachen wie XQL und inferenzielle Logikprogramme
einander gegeniibergestellt. 8. Zum Schlufl diskutieren wir einige dhnliche Anséitze und geben
einen Ausblick.

2 XML-Elemente als ‘Ground’-Strukturen

XML-Dokumente bestehen aus (geschachtelten) Elementen. Jedes Element ist eine Folge der
Art <tag> . . . </tag>, d.h. ein durch tag-‘gefirbte’ Start- und Endeklammern umschlossener
Inhalt “. . .7, der aus Text bzw. wiederum aus Elementen bestehen darf. Somit koénnen
ein ‘Start-Tag’ und ein ‘End-Tag’ zum Gesamt-Markup eines textlichen Inhalts verwendet
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werden, der beliebig viel weiteres wohlgeklammertes Detail-Markup enthalten darf. Mit der
Zunahme von XML-Markup in einem Dokument erhéht sich seine ‘Formalheit’ i.S. des am
Anfang von Abschnitt 1 erwidhnten Spektrums.

Betrachten wir zunéchst ein nichtformales Minimal-Markup mit einem einzigen ‘Tag’-
Paar <sentence> . .. </sentence>:

<sentence> Onoffbook sold 12417 copies of XML4You online </sentence>

Durch grobes Zerlegen erhélt man ein semiformales <triple>-Element, dessen
<predicate>- und <object>-Unterelemente noch unalysierten Text enthalten:

<triple>
<subject> Onoffbook </subject>
<predicate> sold online </predicate>
<object> 12417 copies of XML4You </object>
</triple>

Schliefllich ergibt eine vollstéindige kontextfreie Zerlegung ein (syntaktisch) formales Doku-
ment mit folgender <s>-verwurzelten Elementschachtelung:

<s>
<np>
<noun> Onoffbook </noun>
</np>
<vp>
<vgroup> <verb> sold </verb> <adverb> online </adverb> </vgroup>
<np>
<ngroup>
<card> 12417 </card>
<noun> copies </noun>
</ngroup>
<pp>
<prep> of </prep>
<np>
<noun> XML4You </noun>
</np>
</pp>
</np>
</vp>
</s>

Ein Dokument wird also durch XML in der Art eines Zerlegungs- oder Ableitungsbaums
strukturiert, wobei jedes Element <tag> . . . </tag> ein tag-markierter Knoten (ein Nonter-
minal) ist, der geordnete gerichtete Kanten zu den in “. . .” vorkommenden direkten Unter-
Elementen hat (hier durch Einriicken dargestellt). Die in “. . .” vorkommenden Texte sind
die Blitter dieses Ableitungsbaums. Im Normalfall enthélt jedes XML-Element entweder nur
Unterelemente (entsprechend Nonterminalen) oder nur Text (entsprechend einem ‘Token’ von
Terminalen).

Offensichtlich kann ein solches XML-Dokument - etwa in Prolog - als (variablenfreie,
d.h.) ‘Ground’-Struktur tag( ., ., . ) aufgefasst werden, sofern sich die Texte an den Blittern
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als Individuenkonstanten darstellen lassen. Dabei wird tag zum Konstruktor und der Inhalt
“...” zu entsprechend transformierten Argumenten “., ., .”. Ohne auf die genauen “Character
Escape”-Konventionen von XML und Prolog einzugehen, stellen wir XML-Texte als Prolog-
Strings dar; nach vollstindiger Analyse verwenden wir Prolog-Individuenkonstanten (mit
Kleinbuchstaben).

Die drei Stufen des Zerlegungsbeispiels fithren somit in Prolog zu folgenden ‘Ground’-
Strukturen:

sentence ("Onoffbook sold 12417 copies of XML4You online")

triple(
subject ("Onoffbook"),
predicate("sold online"),
object("12417 copies of XML4You")
)

s(
np (noun (onoffbook)),
vp(
vgroup (verb(sold) ,adverb(online)),
np (ngroup(card(12417) ,noun(copies)),
pp (prep(of) ,np(noun(xmlédyou))))
)

Unsere linguistische Analyse kann nun von dieser allgemeinen Syntax zu einer speziel-
len Semantik weitergehen, z.B. fiir den Diskursbereich “E-Commerce”. Analytiker spezifi-
scher Diskursbereiche springen sogar oft - ohne den bisher behandelten natiirlichsprachlichen
(XML-)Teil - direkt zu solchen Semantiken.

Damit erhalten wir in XML ein (semantisch) formales Dokument mit vier <sales>-
Unterelementen, die den Doménen einer relationalen <sales>-Datenbanktabelle entsprechen:

<sales>
<channel> online </channel>
<company> Onoffbook </company>
<item> XML4You </item>
<quantity> 12417 <quantity>
</sales>

Dieses fithrt dann in Prolog zu folgender ‘Ground’-Struktur:

sales(
channel (online),
company (onoffbook) ,
item(xml4you),
quantity(12417)
)
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3 Herbrand-Terme als XML-Elemente

Fir die Darstellung von Herbrand-Termen (Individuenkonstanten, logischen Variablen und
Strukturen) in XML verwenden wir im Wesentlichen <ind>-, <var>- und <struc>-Elemente.

Wie alle Elemente muss eine Individuenkonstante in XML explizit durch ein Markup als
solche gekennzeichnet werden, hier durch ein <ind>-FElement der Form <ind> ... </ind>. So
wird etwa die Prolog-Individuenkonstante channel-tunnel fiir den Kanaltunnel zwischen
Grofibritannien und Frankreich zu dem XML-Element <ind> channel-tunnel </ind>.

Statt einem Individuensymbol kann in Prolog auch eine (‘Ground’-)Struktur
wie undersea-connection(britain,france) zur Denotation eines Individuums verwendet
werden. Diese kann man auch als ‘Record’ mit Komponenten fiir die verbundenen Léinder
betrachten. Eine Struktur wird in XML zu einem <struc>-FElement mit einem eingebette-
ten Element fiir den Konstruktor, gefolgt von Elementen fiir seine Argumentterme, hier zwei
Individuenkonstanten:

<struc>
<constructor> undersea-connection </constructor>
<ind> britain </ind>
<ind> france </ind>

</struc>

Da das XML-Markup die Syntax der urspiinglichen Prolog-Struktur explizit macht, kann
daraus sowohl diese wiedergewonnen als auch - in der Art von Abschnitt 2 - eine Prolog-
Struktur konstruiert werden, welche diese Syntax wie folgt beschreibt:

struc(
constructor (undersea-connection),
ind(britain),
ind(france)

)
Ist bereits die urspiingliche Struktur geschachtelt wie beispielsweise

service-tunnel(
undersea-connection(
britain,
surrounded-country(belgium,luxembourg,germany, switzerland,italy,spain)))

fithrt dies zu eingebetteten <struc>-Elementen wie in

<struc>
<constructor> service-tunnel </constructor>
<struc>
<constructor> undersea-connection </constructor>
<ind> britain </ind>
<struc>
<constructor> surrounded-country </constructor>
<ind> belgium </ind>
<ind> luxembourg </ind>
<ind> germany </ind>
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<ind> switzerland </ind>
<ind> italy </ind>
<ind> spain </ind>
</struc>
</struc>
</struc>

Durch die ‘Start-Tag’/‘End-Tag’-Klammerung werden XML-Elemente immer explizit mit
ihrem Typ gekennzeichnet. So sieht man etwa in Prolog den Symbolen channel-tunnel
und service-tunnel nicht unmittelbar an, dass das erste eine Individuenkonstante und das
zweite ein Konstruktor ist. In XML werden solche Unterscheidungen wie in streng typisier-
ten LP-Sprachen explizit gemacht - allerdings an jeder Auftrittsstelle eines Symbols. Obiges
Beispiel gibt einen Eindruck vom Selbstbeschreibungsvorteil - aber auch vom ‘Platzbedarf’
- dieses grofziigigen Umgangs mit “syntaktischem Zucker”. Statt jede schlieBende XML-
Klammer redundant als volles ‘End-Tag’ zu schreiben, konnte zwar - in Annidherung an
Prolog-Strukturen - wie in XML-QL [http://www.w3.org/TR/NOTE-xml-ql/] die ‘neutrale’ schlie-
Bende Klammer </> verwendet werden, dies ist aber nicht in XML 1.0 standardisiert.

Listen - wie sie z.B. in Prolog verwendet werden - konnen auch in XML auf geschachtelte
cons-Strukturen reduziert oder direkt als n-Tupel dargestellt werden [Bol99].

Eine logische Variable wird in XML durch ein <var>-FElement der Form <var> ... </var>
markiert. So wird etwa die Prolog-Variable Xyz zu dem XML-Element <var> xyz </var>,
wobei sich durch das </var>-Markup Konventionen wie die Grofischreibung von Anfangs-
buchstaben eriibrigen.

Damit wird eine (nicht variablenfreie, d.h.) ‘Non-ground’-Struktur wie Prologs
undersea-connection(britain,Xyz) zu XMLs ‘Non-ground’-Element

<struc>
<constructor> undersea-connection </constructor>
<ind> britain </ind>
<var> xyz </var>

</struc>

4 Horn-Klauseln als XML-Elemente

Fiir die Darstellung von Horn-Klauseln (Fakten und Regeln) fithren wir in XML weitere
Elemente ein.

Ein Priadikaten- oder Relationssymbol wird in XML zu einem <relator>-FElement. Als Bei-
spiel betrachten wir das Relationssymbol travel, welches zu <relator> travel </relator>
wird.

Die Anwendung eines Relationssymbols auf Terme markieren wir in XML mit ei-
nem <relationship>-Element. Eine travel-Anwendung travel (john,channel-tunnel)
auf zwei Individuenkonstanten wird beispielsweise zu

<relationship>
<relator> travel </relator>
<ind> john </ind>
<ind> channel-tunnel </ind>
</relationship>
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Dariiber lisst sich ein Horn-Fakt in XML als ein <hn>-Element assertieren, welches genau
ein Unterelement - das <relationship>-Element - besitzt. [ Beispiel wird der Prolog-Fakt

travel(john,channel-tunnel) .
zu

<hn>
<relationship>
<relator> travel </relator>
<ind> john </ind>
<ind> channel-tunnel </ind>
</relationship>
</hn>

Zur Darstellung von Regeln werden nun keine weiteren XML-Elementarten benotigt.

Einen Relationsaufruf schreiben wir ndmlich wiederum als <relationship>-FElement. Der
carry-Aufruf carry (eurostar, Someone) mit einer Individuenkonstanten und einer logischen
Variablen wird etwa zu

<relationship>
<relator> carry </relator>
<ind> eurostar </ind>
<var> someone </var>
</relationship>

Damit l&sst sich eine Horn-Regel in XML als ein <hn>-FElement assertieren, welches zwei
oder mehr Unterelemente - das Kopf-<relationship>-Element gefolgt von mindestens einem
Rumpf-<relationship>-Element - aufweist. Das obige Beispiel ist somit zu einer Prolog-
Regel

travel(Someone,channel-tunnel) :- carry(eurostar,Someone) .
verallgemeinerbar und wird in XML umgeschreiben als

<hn>
<relationship>
<relator> travel </relator>
<var> someone </var>
<ind> channel-tunnel </ind>
</relationship>
<relationship>
<relator> carry </relator>
<ind> eurostar </ind>
<var> someone </var>
</relationship>
</hn>

Pures XmlLog - das bisher anhand von Beispielen eingefiihrte pure Prolog in XML-Syntax -
wird in Abschnitt 6 prézise definiert.
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5 Attribute fiir erweiterte Logiken

Obwohl geschachtelte Elemente - als Biume - die Darstellung beliebiger Informationen erlau-
ben, fiihren sie in manchen Situationen zu unnétig tief bzw. breit verschachtelten Reprisen-
tationen. Oft lasst sich dann in XML durch Attribute Abhilfe schaffen: Ein ‘Start-Tag’ kann
um n Attribute-Wert-Paare der Form a;=v; angereichert werden; i.A. ist somit jedes Element
eine Folge der Art <tag a1=vi...a,=v,> . . . </tag>.

So kann z.B. das <sales>-Element am Ende von Abschnitt 2 durch die Umwandlung des
<channel>-Unterelements in ein channel-Attribut mit dem “String”-Wert "online" etwas
kompakter und intuitiver notiert werden:

<sales channel='"online">
<company> Onoffbook </company>
<item> XML4You </item>
<quantity> 12417 <quantity>
</sales>

Wihrend es dazu in Prolog kein direktes Gegenstiick gibt, ermoglichen andere Logik-
programmiersprachen eine entsprechende Umwandlung der urspriinglichen Prolog-Struktur
von Abschnitt 2. Im funktional-logischen Relfun [http://www.relfun.org/] bekdime man etwa
- abgesehen von der Verwendung eckiger Klammern - die Struktur

sales(channel(online)) (
company (onoffbook) ,
item(xmléyou),
quantity(12417)
)

mit einem durch das Attribut parametrisierten Konstruktor sales(channel (online)).

Zusétzliche Informationen lassen sich ebenfalls oft am besten
unmittelbar als Attribute statt als Unterelemente einfithren. Das in Abschnitt 2
verwendete  <noun> copies </noun> kann beispielsweise durch  Attribute fiir
Genus und Numerus zu <noun genus='"neutrum" numerus="plural"> copies </noun>
bzw. noun(genus (neutrum) ,numerus (plural)) (copies) erweitert werden. I.A. kénnen da-
mit Feature-Grammatiken in XML und LP abgebildet werden.

Auch unabhiingig von Grammatiken lassen sich XML-Attribute in der Logikprogram-
mierung zur Darstellung von Feature-/Psi-Termen benutzen. Da die Werte in a;=v; in XML
1.0 atomar sind, sind auf direkte Weise allerdings nur Feature-/Psi-Terme mit entsprechend
atomaren Werten reprisentierbar. Dies ist aber z.B. fiir Beschreibungslogiken [CDL99] kein
Problem.

Eine niitzliche Verwendung von XML-Attributen fiir Prolog sind speziell die Aritéts-
kennzeichnungen bei Relationssymbolen. So kénnte man in Abschnitt 4 ein als binér
gekennzeichnetes Relationssymbol travel/2 in XML mit einem arity-Attribut als
<relator arity="2"> travel </relator> schreiben. Gleiches gilt fiir Arititskennzeich-
nungen von Konstruktoren und - in funktional-logischen Sprachen - von (definierten) Funk-
tionssymbolen.

Analog sind iiber Attribute Annotationen auf beliebigen Elementebenen moglich - u.a.
‘Mode’-Deklarationen fiir logische Variablen, Determinismus-Spezifikationen fiir Klauseln
oder Prozeduren und Kontext-Bedingungen fiir komplette Wissensbasen.
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SchlieBlich kénnen die Annotationen, welche zur Compilation von Logikquellprogrammen
benétigt werden, selbst in einer deklarativen Zwischensprache dargestellt werden, z.B. in
Form von “klassifizierten Klauseln” [Kra90]; diese sind nun als attributierte XML-Elemente
darstellbar.

AuBer den bisher verwendeten Attributen mit Werten vom allgemeinen Typ CDATA (“Cha-
racter Data”) kennt XML auch Attribute von spezifischerem Typ. So gibt es insbesondere
die Typen ID und IDREF zur Benennung und Referenzierung von Elementen eines gegebenen
XML-Dokuments. Ein ID-typisierter Wert muss eindeutig ein Element identifizieren und ein
IDREF-typisierter Wert muss auch als ID-Wert eines Elements vorkommen.

Mit diesen XML-Mitteln lassen sich viele meta- und modallogische Sachverhalte aus-
driicken, da z.B. Klauseln benannt und ihre Namen fiir die Bildung weiterer Klauseln be-
nutzt werden kénnen. Wir nehmen in diesem Abschnitt zunéichst an, dass - wie in vielen
XML-Werkzeugen - die Attribute id bzw. idref vom Typ ID bzw. IDREF sind. In einer sol-
chen Erweiterung unseres puren XmlLogs kénnen wir z.B. den Prolog-Fakt von Abschnitt 4
wie folgt in einer Teilwissensbasis benennen:

<hn id="john-channel'">
<relationship>
<relator> travel </relator>
<ind> john </ind>
<ind> channel-tunnel </ind>
</relationship>
</hn>

Von einer anderen Teilwissensbasis aus konnen wir dann zur Darstellung des “modalen Prolog-
Fakts”

belief (mary,travel(john,channel-tunnel)).
wie folgt auf die Aussage "john-channel" zugreifen:

<hn>
<relationship>
<relator> belief </relator>
<ind> mary </ind>
<prop idref="john-channel"/>
</relationship>
</hn>

Hier wird die XML-Abkiirzung von leeren Elementen <tag ...> </tag> zu <tag .../> benutzt,
um das propositionale Argument des belief-Operators als <prop idref="john-channel"/>
recht kompakt zu notieren. Man beachte, dass obige Prolog-artige Notation fiir Propositio-
nen als Argumente - ohne Deklaration von Modaloperatoren wie belief bzw. Trennung von
Relationssymbolen und Konstruktoren - nicht von der fiir Strukturen als Argumente unter-
scheidbar ist. Dagegen sind in der selbstbeschreibenden XML-Notation die ‘Tags’ fiir prop
und struc klar unterschieden - ganz abgesehen davon, dass wir Propositionen in XML nur
durch ihre Namen reprisentiert haben.

Uber ID/IDREF lisst sich die Baumstruktur von XML zu azyklischen gerichteten Graphen
(DAGs) verallgemeinern. So kann etwa ein disbelief-Fakt fiir fred mit idref auf dieselbe
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"john-channel"-Aussage zugreifen, d.h. ID/IDREF erméglichen “Sharing”. Dariiber hinaus
gelangt man so auch zu allgemeinen gerichteten Graphen, mit denen sich z.B. regulére Bidume
in Prolog II+ [Col84] darstellen lassen.

6 Dokument-Typ-Definitionen fiir Logiksprachen

In den Abschnitten 3 und 4 haben wir eine Hornlogik-Sprache als pures XmlLog anhand von
Beispielen eingefiihrt. XML erlaubt aber auch ihre allgemeine Definition.

Um Sprachen syntaktisch zu definieren, verwendet XML Dokument-Typ-Definitionen
(DTDs), die wir zunichst nur als ELEMENT-Deklarationen fiir nicht-attributierte Elemente
betrachten. Auf der Ebene der Nonterminale entspricht eine DTD einer gew6hnlichen kontext-
freien Grammatik in einer abgewandelten (EBNF-)Notation. Auf der Ebene der Terminale
werden aber meist beliebige Permutationen des zugrunde gelegten Alphabets (sog. “Parsed
Character Data”, kurz “PCDATA”) verwendet, statt feste Terminal-Folgen zu spezifizieren.
Die in DTDs benutzte Abkiirzung #PCDATA kann auch als Nonterminal betrachtet werden, das
(als Kleenescher Abschluss) zu allen ‘Tokens’ expandiert, welche mit dem Alphabet gebildet
werden konnen.

Mit einer DTD-Grammatik kann man also kontextfreie Wortmuster mit beliebigen ‘To-
kens’ an den Blidttern ableiten. Dies ist aber nur sinnvoll, wenn man dabei die Ablei-
tungsbdume selbst - in einer durch Klammern linearisierten Form - als das Generierungser-
gebnis auffasst. In XML geschieht dies durch ‘Stehenlassen’ der bekannten Klammern <tag>
. .. </tag> fiir jedes Nonterminal tag.

Ein gegebenes XML-Element wird als valid bzgl. einer DTD bezeichnet, wenn es von der
DTD auf diese Weise als linearisierter Ableitungsbaum generiert werden kann.

Als Beispiel einer DTD betrachten wir die syntaktische ELEMENT-Deklaration unseres
puren XmlLogs als einer Wissensbasis (kb) von null oder mehr Horn-Klauseln (hnx):

<!ELEMENT kb (hnx) >

<!ELEMENT hn (relationship, relationship*) >
<!ELEMENT relationship (relator, (ind | var | struc)*) >
<!'ELEMENT struc (constructor, (ind | var | struc)*) >
<!ELEMENT relator (#PCDATA) >

<!ELEMENT constructor (#PCDATA) >

<!ELEMENT ind (#PCDATA) >

<!ELEMENT var (#PCDATA) >

Mit dieser DTD zeigen wir eine Generierung des XML-linearisierten Ableitungsbaums fiir
die kb-eingebettete Beispielregel in Abschnitt 4, die man auch - wie ein XML-Validierer - von
unten nach oben als Zerlegung lesen kann. Man beachte, wie z.B. das Startsymbol kb die von
ihm abgeleitete(n) Klausel(n) im Weiteren als Teil der linearisierten ‘Start-Tag’/‘End-Tag’-
Baumreprisentation <kb> . .. </kb> umklammert. Die ausgelassenen mittleren Schritte sind
leicht erginzbar:

kb
<kb> hn* </kb>

<kb> hn </kb>
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<kb> <hn> relationship relationship* </hn> </kb>

<kb> <hn> relationship relationship </hn> </kb>

<kb>
<hn>
<relationship>
<relator> #PCDATA </relator>
<var> #PCDATA </var>
<ind> #PCDATA </ind>
</relationship>
<relationship>
<relator> #PCDATA </relator>
<ind> #PCDATA </ind>
<var> #PCDATA </var>
</relationship>
</hn>
</kb>

<kb>
<hn>
<relationship>
<relator> travel </relator>
<var> someone </var>
<ind> channel-tunnel </ind>
</relationship>
<relationship>
<relator> carry </relator>
<ind> eurostar </ind>
<var> someone </var>
</relationship>
</hn>
</kb>

Wir betrachten nun DTDs fiir attributierte Elemente. Dafiir verwendet man ATTLIST-
Deklarationen, welche einem Elementnamen einen Attributnamen mit seinem Attributtyp
und eventueller Auftretenskennzeichnung zuordnen.

In einem ersten Beispiel deklarieren wir das in Abschnitt 5 verwendete relator-Attribut
arity als CDATA-typisiert (analog #PCDATA) und optional auftretend (#IMPLIED):

<!ATTLIST relator arity CDATA #IMPLIED >

Als zweites Beispiel definieren wir das in Abschnitt 5 eingefiihrte erweiterte XmlLog mit
benannten hn-Klauseln und eingebetteten Propositionen. Dazu erginzen wir zunéchst obige
ELEMENT-Deklaration fiir relationship um prop und deklarieren letzteres als leeres Element:
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<!ELEMENT relationship (relator, (ind | var | struc | prop)*) >
<!ELEMENT prop EMPTY >

Dann fiigen wir eine ATTLIST-Deklaration an, welche fiir die hn- bzw. prop-Elemente
die Attribute id - als optionalen ID-Typ - bzw. idref - als mandatorischen IDREF-Typ -
spezifiziert:

<'ATTLIST hn id ID #IMPLIED >
<!ATTLIST prop idref IDREF #REQUIRED >

Mit der gesamten DTD lassen sich nun z.B. der "john-channel"-benannte Fakt von
Abschnitt 5 und die darauf zugreifenden Fakten generieren/zerlegen.

7 XML-Anfragesprachen und Logikprogrammierung

Bei den XML-Anfragesprachen ist die W3C-Standardisierung noch nicht so weit
fortgeschritten wie bei XML selbst. Trotzdem ist bereits ein vorldufiger Ver-
gleich mit der Logikprogrammierung moglich, der hier auf der Basis von XQL
[http://www.w3.org/TandS/QL/QLI8/pp/xql.html] und XmlLog exemplarisch begonnen wird. Wir
betrachten die Beziehungen wiederum in beiden Richtungen.

Fiir eine LP-Behandlung von XQL-Anfragen legen wir als Beispiel ein Dokument mit
der <s>-verwurzelten Elementschachtelung von Abschnitt 2 zugrunde, das um Attribute fiir
Genus und Numerus entsprechend Abschnitt 5 erweitert ist. Das Dokument sei iiber eine
Variable Root zugreifbar.

Durch die XQL-Anfrage //tag werden alle Elemente der Form <tag ...> . . . </tag> des
Dokuments zuriickgegeben. Im Beispiel liefert etwa //np folgende drei Elemente, wobei das
dritte im zweiten enthalten ist:

<np>
<noun genus="neutrum" numerus="singular"> Onoffbook </noun>
</np>

<np>
<ngroup>
<card> 12417 </card>
<noun genus="neutrum" numerus="plural"> copies </noun>
</ngroup>
<pp>
<prep> of </prep>
<np>
<noun genus='"neutrum" numerus="singular"> XML4You </noun>
</np>
</pp>
</np>

<np>

<noun genus="neutrum" numerus="singular"> XML4You </noun>
</np>
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Dieses Verhalten liefle sich in reiner Logikprogrammierung durch einen Relationsaufruf
descendant (Root ,np,Res) realisieren, welcher eine Resultatvariable nichtdeterministisch
bindet. Naher an der wertorientierten Denkweise von XQL kann - etwa in einer funktional-
logischen Sprache - ein Funktionsaufruf descendant (Root,np) verwendet werden, der fol-
gende Prolog-Strukturen als nichtdeterministisch aufgezihlte Werte zuriickgibt:

np (noun(genus (neutrum) ,numerus (singular) ) (onoffbook))

np(ngroup(card(12417) ,noun(genus (neutrum) ,numerus(plural)) (copies)),
pp (prep (of) ,np (noun(genus (neutrum) ,numerus (singular)) (xml4you))))

np (noun (genus (neutrum) ,numerus (singular)) (xml4you))

Durch die XQL-Anfrage //tagl@a=v] werden alle Elemente der Form <tag ...a=v...> . ..
</tag> des Dokuments zuriickgegeben, welche das Attribute-Wert-Paar a=v enthalten. Im
Beispiel liefert etwa //noun[@numerus="plural"] nur folgendes Element:

<noun genus="neutrum" numerus="plural"> copies </noun>

Der entsprechende, durch einen Filter parametrisierte Funktionsaufruf
descendant-filter (numerus(plural)) (Root,noun) gibt die korrespondierende Prolog-
Struktur zuriick:

noun(genus (neutrum) ,numerus (plural)) (copies)

Die Definition von Anfragefunktionen wie descendant und descendant-filter( ) kann
natiirlich nicht nur aus (deterministischen!) Prolog-Unifikationen bestehen: Alle Prolog-
Unterstrukturen mit den angegebenen Konstuktoren miissen durch rekursives Traversieren
gefunden und Filter auf die Konstruktorparameter angewandt werden.

Umgekehrt erlaubt die Unifikation logische Variablen aber nicht nur in der Anfra-
ge, sondern auch im Dokument, wie etwa in dem Element fiir die ‘Non-ground’-Struktur
undersea-connection(britain,Xyz) von Abschnitt 3. Dadurch wiren auch auf Doku-
menten echt unifizierende Anfragen entsprechend zu undersea-connection(Same,Same)
moglich, die Same an britain bindet. Das abgespeicherte, universell zu lesende ‘Non-ground’-
Element dokumentiert ndmlich u.a. die Behauptung, dass eine britische Insel mit einer ande-
ren unterseeisch verbunden ist. Inwieweit ‘Non-ground’-Dokumente - etwa als Formulare mit
z.T. identisch auszufiillenden Feldern - in der Praxis Verwendung finden, muss die Erfahrung
zeigen.

Wenden wir uns jetzt Anfragen und Inferenzen auf der Basis des in den Abschnitten 4
und 6 definierten puren XmlLogs zu.

Betrachten wir den Fakt carry(eurostar,fred). Er kann in seiner XmlLog-Version

<hn>
<relationship>
<relator> carry </relator>
<ind> eurostar </ind>
<ind> fred </ind>
</relationship>
</hn>
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benutzt werden, um die in Abschnitt 4 gezeigte XmlLog-Version der Anfrage
carry(eurostar,Someone) zu beantworten, welche die XML-Logikvariable <var> someone
</var> an <ind> fred </ind> bindet.

Mit solchen carry-Basisfakten ist nun eine Regel verwendbar, um travel-
Aussagen bedarfsweise dynamisch herzuleiten, statt sie pauschal statisch abspeichern zu
miissen: travel(Someone,channel-tunnel) :- carry(eurostar,Someone). lhre XML-
Version von Abschnitt 4 ist ndmlich fiir inferenzielle Anfragen wie travel (fred,Where)
in XML-Versionen wie

<relationship>
<relator> travel </relator>
<ind> fred </ind>
<var> where </var>
</relationship>

verwendbar. Diese Anfrage unifiziert iiber <var> someone </var> = <ind> fred </ind>
und <var> where </var> = <ind> channel-tunnel </ind> mit dem Kopf der Regel. Die
mit der ersten Bindung aus dem Rumpf der Regel resultierende interne XML-Anfrage entspre-
chend carry(eurostar,fred) ist mit obigem XML-Fakt erfolgreich. Damit wird die zweite
Bindung, d.h. Where = channel-tunnel als Ergebnis der externen XML-Anfrage geliefert.
Insgesamt wird die Inferenz also als ein SLD-Resolutionsschritt [L1o87] durchgefiihrt.

Allgemein lisst sich die prozedurale Semantik der SLD-Resolution auf XmlLog iiber-
tragen. Wird hierfiir eine Verteilung der Klauseln iiber verschiedene Dokumente im Web
angenommen, befindet man sich in der in [Bol97] beschriebenen Situation: In dieser
“offenen Welt” kann insbesondere kaum noch logische Vollsténdigkeit gefordert werden. Die
(Java-)Realisierung der Semantik in Form eines XmlLog-Interpretierers konnte auf der Client-
Seite als Standarderweiterung - oder “Plugin” - eines Web-Browsers geschehen.

8 Verwandte Arbeiten und Schlussfolgerungen

Das hier vorgestellte pure XmlLog ist eine Teilsprache der Relational-Functional Markup Lan-
guage (RFML) [Bol99], die u.a. auch benutzerdefinierte Funktionen und Operatoren hoherer
Ordnung zulésst [http://www.relfun.org/rfml.ps].

SHOE (Simple HTML Ontology Extensions) [HHL99] ist die erste bekannt ge-
wordene Sprache, die Horn-Klauseln im Web bereitstellt. Sie wurde - vor der De-
finition von XML - zunichst in HTML spezifiziert, inzwischen aber auch in XML
[http://www.cs.umd.edu/projects/plus/SHOE/]. Ein interessanter Aspekt von SHOE ist, dass In-
dividuenkonstanten durch den (offiziellen) URL/URI fiir das Individuum représentiert wer-
den. In unserem Horn-Regel-Beispiel in Abschnitt 4 treten zwei Individuen auf, die man
auf diese Weise als eurostar = http://www.eurostar.com/ und channel-tunnel =
http://www.eurotunnel.com/ reprisentieren kann. Damit wird diese Regel in SHOE zu

<DEF-INFERENCE DESCRIPTION="travel (?someone,http://www.eurotunnel.com/) if
carry(http://wuw.eurostar.com/,?someone) ">
<INF-IF>
<RELATION NAME="carry">
<ARG P0S=1 VALUE="http://www.eurostar.com/">
<ARG P0S=2 VALUE="someone" USAGE=VAR>
</RELATION>
</INF-IF>
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<INF-THEN>
<RELATION NAME="travel">
<ARG P0S=1 VALUE="someone" USAGE=VAR>
<ARG P0S=2 VALUE="http://www.eurotunnel.com/">
</RELATION>
</INF-THEN>
</DEF-INFERENCE>

“Courteous Logic Programs” [GLC99] wurden fiir die priorisierte Konfliktbehandlung
bei der Agenten-Kommunikation im E-Commerce (z.B. bei Liefervertrigen) untersucht.
Zum Wissensaustauch wird dazu eine XML-basierte Business Rules Markup Language
(BRML) entwickelt [http://www.oasis-open.org/cover/brmlhtml], welche auch die Klauselteilmen-
ge des Knowledge Interchange Format (KIF) [http://logic.stanford.edu/kif/dpans.html] in XML
codiert.

Von den vielen vorgeschlagenen XML-Anfragesprachen [http://www.w3.org/TandS/QL/QL98/]
haben wir bisher nur XQL [http://www.w3.org/TandS/QL/QL9I8/pp/xql.html] und XML-QL
[http://www.w3.0org/TR/NOTE-xml-ql/] erwédhnt. Ein alternativer, benutzerorientierter Vor-
schlag ist EquiX, bei dem aus Anfragen iiber eine formularbasierte Schnittstelle au-
tomatisch Resultatsdokumente mit ihren DTDs konstruiert werden [CYK199]. Die im
funktionalen Haskell implementierte Algebra fiir XML-Anfragesprachen [http://www.cs.bell-
labs.com/who/wadler/papers/xquery-algebra/xquery-algebra.html] liefle sich wohl mit dem Haskell-
verallgemeinernden funktional-logischen Curry [Han97] in die Logikprogrammierung iiber-
tragen.

Aus Platzgriinden kénnen die XML-Namespaces hier nicht behandelt werden, obwohl
interessante Zusammenhéinge zu den Modulsystemen von LP-Sprachen bestehen. Letz-
tere waren bekanntlich der schwierigere Teil bei der ISO-Standardisierung von Prolog
[http://www.logic-programming.org/prolog_std.html]; andererseits sind sie nicht vollig spezifisch fiir
die Logikprogrammierung.

Auch auf die darauf aufbauenden XML-Erweiterungen RDF - zur Metadaten-
Beschreibung - und RDF Schema - zur entsprechenden Schema/Ontologie-Spezifikation -
kann hier nicht niher eingegangen werden. Fiir RDF-Anfragen und -Inferenzen kommen
aber ebenfalls Techniken aus dem Bereich der Logikprogrammierung in Betracht, etwa ei-
ne Verwendung der F-Logic [DBSA97]. Als RDF-Editor wire eine Variante von Protégé-2000
geeignet [http://smi-web.stanford.edu/projects/protege/protege-rdf/protege-rdf.html].

In diesem Zusammenhang sei bemerkt, dass XML 1.0 nicht die gewohnten eingebauten
Typen wie integer, float etc. anbietet. Daher mussten wir z.B. in Abschnitt 6 das Attribut
arity mit unspezifischen CDATA-“Strings” typisieren, obwohl dafiir nur die natiirlichen Zahlen
in Frage kommen. Hier schafft XML Schema mit dem differenzierten Typsystem in Teil 2
Abhilfe [http://www.w3.org/TR/xmlschema-2/]. Weitere Untersuchungen konnten sich also den
Beziehungen von Typ-/Sorten- bzw. Signatursystemen von (Feature-/Psi-Term-) LP-Sprachen
zu denen von XML Schema und RDF Schema widmen.

Insgesamt eroffnet XML - in Weiterfithrung von Internet-Workshops auf LP-Konferenzen
seit 1996 - ein neues Untersuchungs- und Anwendungsgebiet fiir die Logikprogrammierung.
Beide Gebiete konnen von den angesprochenen Wechselwirkungen profitieren. Da manche
der erwihnten XML-Erweiterungen als Vorentwiirfe noch nicht (W3C-)standardisierungsreif
sind, bestiinde sogar z.T. noch die Moglichkeit, Einfluss auf ihre endgiiltige Form zu nehmen.
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1 Eanleitung

Problemlésungsmethoden (problem solving methods) bestimmen, wie Wissen zur Pro-
blemlosung verwendet wird. Wahrend das Interesse in den siebziger Jahre ausschlielich all-
gemeinen, universell anwendbaren Problemlésungsmethoden wie Mittel-Zweck-Analyse im
“General Problem Solver” oder Forwérts— bzw. Riickwirtsverkettung von Regeln galt, und
anschlieend das andere Extrem dominierte, die Betonung von speziellem Doméinenwissen un-
ter Vernachldssigung der Verarbeitungsmethode (“in the knowledge lies the power”), wird
inzwischen das Zusammenspiel von Wissen und Methoden als entscheidend angesehen. Dabei
stehen nicht mehr universelle Problemlosungsmethoden im Vordergrund, sondern problems-
pezifische Methoden, die nicht nur dazu dienen, bereits erworbenes Wissen zu interpretieren,
sondern auch bei der Akquisition und Strukturierung des Wissens helfen. Insbesondere Pro-
blemlésungsmethoden, die mit den mentalen Modellen von Fachexperten iibereinstimmen,
vereinfachen den Wissenserwerbsproze erheblich. Daher kommt der Auswahl bzw. Konstruk-
tion einer angemessenen Problemlésungsmethode fiir einen Anwendungsbereich eine entschei-
dende Rolle bei einer 6konomischen und erfolgreichen Wissensakquisition zu. Aufgrund der
umfangreichen Forschung insbesondere in den neunziger Jahren gibt es heute umfangreiche
Sammlungen von Problemlésungsmethoden, die fiir bestimmte Anwendungsbereiche geeignet
sind.

Deren wichtigste Unterscheidung ist die in analytische oder synthetische Anwendungsbe-
reiche. Bei den analytischen wird eine Problemlésung ausgewihlt (“Klassifikation, Diagno-
stik”), bei den synthetischen wird sie aus primitiven Bausteinen konstruiert (“Konstruktion”).
Waihrend die Problemklasse Klassifikation ein relativ gut verstandener Bereich ist, ist die Pro-
blemklasse Konstruktion insgesamt wesentlich heterogener mit eigenstindigen Teilbereichen
wie Konfiguration, Planung, Scheduling usw. Innerhalb dieser Hauptklassen unterscheiden
sich Problemlésungsmethoden vor allem in ihren Annahmen iiber den Anwendungsbereich
sowie darin, welche Art von Wissen sie benutzen, z.B. Fall-orientiertes Wissen, Erfahrungs-
wissen oder modellbasiertes Wissen. Anwendungsbereiche, die mit derselben Problemlésungs-
methoden 16sbar sind, kénnen zu Problemlosungstypen zusammengefat werden. Eine andere
ebenfalls gebrduchliche Unterteilung orientiert sich weniger an den Methoden, sondern an
Aufgabentypen oder Problemtypen (vgl. [Puppe 90, Fensel 2000]). Dazu gehoren z.B. im Be-
reich der Klassifikation Fehlersuche (Diagnostik im engeren Sinne), Produktauswahlberatung,
Objektidentifikation, Bewertung usw.



Problemlésungsmethoden sind doppelt parametrisierte Algorithmen, die neben der normalen
Parametrisierung durch Daten auch entsprechend dem Domé&nenwissen parametrisiert sind.
So ist es fiir die Diagnosemethode grundsétzlich unerheblich, ob Fehler in Autos oder Krank-
heiten beim Menschen diagnostiziert werden. Jedoch gibt es in beiden Bereichen Problem-
merkmale wie “Auto springt nicht an” oder “Fieber” und Problemlésungen wie “Ziindkerzen
verbraucht” oder “Hepatitis”. Die Abbildung von konkreten Domanenbegriffen auf abstrakte
Metaklassen (Konzepte) ist daher zentral zur Beschreibung einer Problemlsungsmethode.
Da &hnliche Problemlésungsmethoden sich in vielen Inferenzschritten gleichen, ist es 6kono-
misch, diese ebenfalls zu standardisieren und bei der Beschreibung der Methoden wiederzu-
verwenden. Die Inferenzschritte haben als Fin- und Ausgabe jeweils Metaklassen. Neben der
Aufzihlung ihrer Inferenzschritte ist schlielich zur Beschreibung einer Problemlésungsmetho-
de noch die Kontrollstruktur notwendig, die mit den iiblichen Konstrukten wie Komposition,
Verzweigung, Schleife usw. beschrieben wird. Diese drei Beschreibungsebenen — Domé&nen—,
Inferenz— , und Aufgaben— oder Kontrollebene — sowie eine grafische Notation dafiir wurden
schon in den ersten KADS-Beschreibungen [Wielinga & Breuker 86] eingefiihrt und sind heu-
te weit verbreitet (vgl. Breuker 94). Im folgenden beschreiben wir Problemlgsungsmethoden
fiir die Problemklasse Klassifikation. Fiir die Problemklasse Konstruktion wird auf [Biundo
et al. 1995, Giinter & Kiihn 99] verwiesen.

2 Inferenzschritte fiir diagnostische Problemlésungsmetho-
den

Klassifikationsprobleme bestehen aus zwei endlichen, disjunkten Mengen von Problemmerk-
malen (Merkmale, Symptome) und Problemldsungen (Losungen, Diagnosen) und aus Wissen
iiber die Beziehungen zwischen Merkmalen und Losungen. Ein Problem ist durch eine eventu-
ell unvollstidndig gegebene Teilmenge von Merkmalswerten charakterisiert und das Ergebnis
ist die Auswahl einer oder mehrerer der Losungen, wobei ggf. zusdtzlichen Merkmale zur
Verbesserung der Qualitdt der Problemlésung angefordert werden miissen.

Das erste Inferenzdiagramm zur Klassifikation geht auf [Clancey 85] zuriick und enthilt drei
Inferenzschritte: die Datenabstraktion von beobachteten Merkmalen zu diagnostisch hoher-
wertige Merkmalsabstraktionen, die (heuristische) Abbildung der Merkmalsabstraktionen in
Losungsklassen und die Verfeinerung der Losungsklassen zu Losungen (Abb. 1). Die Daten-
abstraktion ermdéglicht die Integration scheinbar gegensétzlicher Anforderungen an Klassifika-
tionssysteme: einerseits sollen die Merkmale leicht erfat werden, d.h. die Systemfragen sollen
ohne besonderes Vorwissen des Benutzers oder der Megerdte beantwortet werden kénnen,
andererseits sollen sie moglichst aussagekréftig im Hinblick auf die Bewertung der Lésungen
sein. Wahrend ersteres umgangssprachliche Begriffe oder Zahlen (bei Mewerten) erfordert,
wird letzteres durch fachsprachliche Begriffe erreicht, z.B. die Bewertung von Mewerten (wie
die Herzfrequenz) in Kategorien wie normal, zu hoch (Tachykardie), zu niedrig (Bradykardie)
usw., in die auch Kontextwissen eingeht (z.B. ob der Patient ein Sportler ist). Die Art des
Match der Merkmalsabstraktionen auf Losungsklassen hingt von der Art des benutzten Wis-
sens ab (s. Kap. 3). Die Verfeinerung der Losungsklasse zu einer Losung erfordert meistens
weitere Merkmale oder Merkmalsabstraktionen, was das Hufeisendiagramm nicht anzeigt.



Daher kann man diesen Inferenzschritt auch als einen Speziallfall des Match betrachten, die
als Eingabe dann zusétzlich Losungsklassen enthalt.

Merkmalsabstraktion Losungsklasse

Daten -

abstraktion Verfeinerung

Merkmale Losung

Abb. 1: Hufeisenférmiges Inferenzdiagramm zur Klassifikation nach [Clancey 85]

vorgegebene Merkmale

aktuelle
Merkmale

Verdachtsiiberpriifung?
Anforderung zusitzliche
Merkmale

Verdachtsgenerierung
einschl. Bewertung der
Hypothesen

unsichere Hypothesen

Hypothesen

sichere Hypothesen

Losungen

Abb. 2: Inferenzdiagramm der Hypothesize—and—Test—Strategie

Das Hufeisendiagramm aus Abb. 1 beriicksichtigt nicht die Anforderung zuséatzlicher Merk-
male. Die wichtigste Methode dazu ist die hypothetisch—deduktive Vorgehensweise, bei der



aufgrund der Eingangsdaten Verdachtsdiagnosen generiert werden, zu deren Bestétigung oder
Ausschlu gezielt weitere Merkmale angefordert werden. Abb. 2 zeigt das entsprechende In-
ferenzdiagramm mit zwei Inferenzschritten, der Verdachtsgenerierung von Hypothesen auf-
grund der aktuellen Merkmale und der Verdachtsiiberpriifung, die aufgrund der Hypothesen
neue Merkmale anfordert.

Ein weiterer wichtiger Inferenzschritt fiir die Klassifikation ist die Datenerfassung selbst, die
auer einer Benutzungsschnittstelle auch eine Plausibilitdtskontrolle der Eingabedaten umfas-
sen sollte (z.B. ist eine Herzfrequenz von 500 beim Menschen im allgemeinen unméglich).
Schlielich lohnt sich hiufig eine Unterscheidung zwischen sicherer (kategorischer) und un-
sicherer (probabilistischer) Herleitung von Losungen, wobei ersteres zwar untypisch fiir die
meisten Anwendungsbereiche ist, aber immer dem letzeren vorzuziehen ist, auch wenn sie nur
Teillosungen liefert. Zusammen ergeben sich daraus folgende fiinf Basis—Inferenzschritte fiir
die Klassifikation, die durch eine einfache Schleife zu einer Problemlésungsmethode erweitert
ist:

Solange keine Lésung mit ausreichender Sicherheit hergeleitet wurde, tue:
1. Auswahl anzufordernder Daten
2. Datenerfassung (Benutzungsschnittstelle, Plausibilitétskontrolle)
3. Datenabstraktion
4. Sichere Lésungsbewertung

5. Unsichere Lésungsbewertung

Fiir den ersten Schritt, der Auswahl anzuforderner Daten gibt es auer der hypothetisch—
deduktiven Vorgehensweise auf der Basis der Verdachtsdiagnosen noch weitere Alternativen,
z.B. durch ein standardisiertes Vorgehen, das bei Herleiten bestimmter Zustdnde immer be-
stimmte Merkmale erfragt, durch Benutzersteuerung oder durch Mischformen.

3 Waissensarten filir diagnostische Problemlésungsmethoden

Am gréten ist jedoch die Variationsbreite fiir den letzten Schritt, die unsichere Losungsbewer-
tung. Im folgenden geben wir eine bersicht iiber mégliche Alternativen (vgl. Abb. 3), die auf
unterschiedlichen Wissensarten basieren (ausfiihrliche Darstellung in [Puppe et al. 96, Puppe
98, Dressler & Puppe 99]]). Dabei ist zu beachten, da man auch ganz ohne unsichere Losungs-
bewertung auskommen kann, z.B. bei Entscheidungstabellen und Entscheidungsbidumen.

e Heuristische Klassifikation mit Wissen der Art “Wenn (Merkmalskonstellation) dann
(Losung) mit (Evidenzwert)”, der von Experten geschéitzt wird. Losungen werden



entsprechend ihrer akkumulierten Evidenz bewertet.

Kausale Klassifikation mit verschiedenen Arten von Modellen:

berdeckende Klassifikation [Reggia et al. 83] mit Wissen der Art “Wenn (Ldsung)
dann (Merkmal) mit (Typikalitidt)”, die von Experten geschétzt wird. Losun-
gen werden danach bewertet, wie gut sie die beobachteten Merkmale iiberdecken
(erkldren), wobei letztere nach ihrer Bedeutung gewichtet sein kénnen.

Funktionale Klassifikation [Abu-Hanna et al. 91] auf der Basis eines Modells der
normalen Systemfunktion, das typischerweise aus aktiven Komponenten und pas-
siven Materialien aufgebaut ist. Wenn eine Inkonsistenz zwischen den Beobach-
tungen und dem Systemmodell festgestellt wird, wird eine minimale Menge von
Modelléinderungen gesucht (z.B. indem die Verhaltensbeschreibung einer Kompo-
nenten so gedndert wird, da sie defektes Verhalten modelliert), die die Inkonsisten-
zen aufhebt. Die Modellinderungen entsprechen den Lésungen.

Verhaltensbasierte Klassifikation, die dhnlich zu funktionaler Klassifikation ist,
aber mit einem Systemmodell auf der Basis von physikalischer Prinzipien beruht,
wobei die intendierte Funktion nur eines von vielen Verhaltensweisen der Struktur
ist.

e Fille—orientiertes Schlieen, bei dem Félle die primére Wissensquelle darstellen. Eine
systematische Evaluation von ca. 20 verschiedenen Algorithmen aus den im folgenden
genannten Bereichen findet sich z.B. in [Michie et al. 94]):

Statistische Klassifikation mit Wissen iiber die Apriori Wahrscheinlichkeit von
Losungen P(L) und bedingten Wahrscheinlichkeiten P(M/L) von Merkmalen unter
der Annahme von Losungen. Die Wahrscheinlichkeiten werden aus einer reprisen-
tativen Fallsammlung berechnet. Auf deren Basis werden die Lésungswahrschein-
lichkeiten P(L/M1 ... Mn) nach dem Theorem von Bayes oder nach der Theorie
Bayes’scher Netze [Heckerman 91] berechnet.

Neuronale Netze, die eine Fallsammlung zur Adaption ihrer Gewichte verwenden.
Dabei werden verschiedene Lernregeln und Netztopologien eingesetzt.

Fallbasiertes Schlieen, bei dem eine Fallsammlung direkt mit Wissen iiber ein
hnlichkeitsma verwendet wird. Zu einem neuen Fall werden die &hnlichsten Fille
aus der Fallsammlung gesucht und ihre Lésungen fiir den neuen Fall iibernommen
oder adaptiert.

Data—Mining und Lernverfahren, mit denen aus groen Fallsammlungen interes-
sante Zusammenhinge gesucht werden, die dann mit einem der anderen Verfahren
wie Entscheidungsbiume oder heuristische Klassifikation abgearbeitet werden; z.B.
mit induktiven Lernalgorithmen wie ID3 usw.



Entscheidungsbiume
Klassifikation mit sicherem
Merkmal->Losung-Wissen

Sichere Klassifikation

Entscheidungstabellen
Klassifikation mit sicherem Merkmal->L&-
sung-Wissen und vorgegebenen Merkmalen

Heuristische Klassifikation
Klassifikation mit Merkmal->Losung-
Wissen

Uberdeckende Klassifikation
Klassifikation mit
Losung->Merkmal-Wissen

Funktionale Klassifikation

Klassifikation Modellbasierte Klassifikation Klassifikation mit funktionalem Modell des
Normal- und Fehlverhaltens eines Systems

Verhaltensbasierte Klassifikation
Klassifikation mit strukturellem Modell
des Systems

Statistische Klassifikation
Klassifikation mit Wissen aus
reprasentativen Fallsammlungen

Neuronale Klassifikation
Klassifikation mit Neuronalen Netzen

Fallbasierte Klassifikation
Klassifikation mit Fallsammlungen und
Zusatzwissen fiir Ahnlichkeitsvergleich

Abb. 3: bersicht iiber Wissensarten fiir die Problemklasse Klassifikation (Diagnostik).

Die Alternativen sind nach den drei wichtigsten Wissenstypen, Fille, Erfahrungswissen und
Modelle, gegliedert. Fdlle verbinden Beobachtungen vergangener Probleme mit deren Lésun-
gen und konnen auf verschiedene Art zur Losung neuer Probleme verallgemeinert werden.
Bei der Kodierung von Erfahrungswissen orientiert man sich an den mentalen Modellen von
Fachexperten. Bei viele technischen Anwendungen verfiigt man iiber gute Modelle des zu
diagnostizierenden Systems, die eine systematische Fehlersuche ermoglichen. Meist sind nicht
alle Wissensarten verfiigbar, z.B. fehlen Fille und Erfahrungswissen bei der Diagnose neuer
technischer Systeme, wihrend bei komplexen biologischen Systemen das kausale Versténdnis
begrenzt ist. Wenn Fallsammlungen existieren, hingt deren Niitzlichkeit von ihrer Quan-
titdt, Qualitdt und dem Grad der Formalisierung ab. Erfahrungswissen kann unzugénglich
sein, wenn Fachexperten nicht kooperieren wollen oder aus Zeitmangel nicht kénnen. Wenn
in einer Anwendung mehrere Wissenstypen parallel vorliegen, dann ist es oft vorteilhaft,
sie zu kombinieren, z.B. indem man fiir verschiedene Teilbereiche verschiedene Wissensty-
pen benutzt, oder indem man das Wissen redundant kodiert und die mit unterschiedlicher
Problemlésungsmethoden hergeleiteten Losungen vergleicht (vgl. [Puppe 98].



Da der Aufwand fiir die Entwicklung wissensbasierter Systeme entsprechend ihrer Kom-
plexitdt meist beachtlich ist, versucht man diesen durch Wiederverwendung zu verringern.
Wihrend die Wiederverwendung von Problemlésungsmethoden insbesondere durch problems-
pezifische Werkzeuge (Shells) weit fortgeschritten ist (z.B. fiir die Klassifikation Shells wie
D3 (vgl. [Puppe et al. 96]) oder fiir die Konfiguration KONWERK (vgl. [Guenter & Kiihn
99]), ist die Wiederverwendung von Wissen schwieriger, da die gewihlte Wissensreprésen-
tation mit fremden Werkzeugen meist inkompatibel ist. Daher ist es auch interessant, die
Problemlésungsmethoden flexibler zu gestalten, um Briicken zwischen verschiedenen Termi-
nologien zu ermoglichen. Dazu werden in Fensel [2000] sogenannte Adapter vorgeschlagen,
die eventuell vorhandenes Wissen, da aus Sicht der Aufgaben beschrieben wurde (Task—
Ontologien) in die Reprisentation der Problemlgsungsmethoden (Methoden—Ontologien) zu
iiberfiihren.
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Zusammenfassung

Fiir die Rekonfiguration von industriellen komplexen Produkten gibt es zwei Haupt-
motive. Einerseits bedingt der Ausfall von Produktkomponenten, die auf dem Markt nicht
mehr verfiigbar sind, nichttriviale Rekonfigurationen. Andererseits ist es oft wiinschens-
wert, die Funktionalitit von Produkten zu dndern, was ebenfalls einen “Umbau” des
jeweiligen Produktes erfordert. Naheliegende Zielstellung fiir die Rekonfigurationsprozes-
se ist es, die erforderlichen Anderungen mit minimalen Kosten durchzufiihren.
Aufbauend auf unserem constraint-basierten Konfigurationsmodell ConBaCon fiir indu-
strielle Produkte wird in diesem Paper ein praktikabler Rekonfigurationsansatz vorge-
stellt. Dieser basiert auf einem Constraint-Hierarchie-Transformator und entsprechenden
Wartungsstrategien fiir Produktdatenmodelle.

1 Einfiihrung

Konfigurationssoftware fiir Produkte ist nach wie vor ein Gegenstand intensiver Forschungs-
und Entwicklungstéitigkeiten. Griinde hierfiir sind Defizite der bestehenden Konfigurations-
prozesse (vgl. z.B. [19, 1, 25]) und die sich anbietende Verlagerung bzw. weitgehende Automa-
tisierung von Marketing und Verkaufsaktivititen, die allein in US-Unternehmen durchschnitt-
lich 40% der Unternehmensbudgets beanspruchen ([18]). Fiir den Konfigurationssoftware-
Markt wird z.Zt. ein jihrliches Wachstum von ca. 35% prognostiziert, wobei fiir das Jahr
2000 ein Umsatz von 2,5 Mrd. US$ erwartet wird ([18]).

Im Laufe der letzten zwei Jahrzehnte wurden, beginnend mit der Entwicklung des bekann-
ten regel-basierten Konfigurationssystems XCON fiir die Konfiguration von DEC-Computern
im Jahre 1981, verschiedene Ansitze fiir die wissensbasierte Konfiguration von industriellen
Produkten entwickelt und untersucht. Diese umfassen zahlreiche regel-basierte, fall-basierte
und gegenwiirtig mehr und mehr constraint-basierte Ansitze. Uberblicke iiber verschiedene
Ansitze und Systeme bieten zum Beispiel [25, 24, 22].

Betrachtet man kommerziell verfiighare Systeme (CeBIT’98) und publizierte Forschungs-
anséitze, so kann man folgende Defizite analysieren: Die Problemspezifikation ist nicht-
deklarativ und meist in Form eines Entscheidungsbaumes gegeben, was eine schwere Wart-
barkeit bedingt. Oft ist die Reihenfolge von Experteninteraktionen wéhrend des Konfigura-
tionsprozesses fest vorgegeben. Dadurch bedingt, ist ein flexibler Konfigurationsprozef}, wie
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er vom System ConBaCon unterstiitzt wird, nicht durchfithrbar. Die Simulation verschie-
dener Auswirkungen von alternativen Interaktionsentscheidungen ist selten méglich und die
Unterstiitzung von guten Rekonfigurationen, wie sie durch die Industrie benttigt werden, ist
ungenidgend bzw. nicht existent. Priferenzen und weiche Constraints konnen nicht verarbeitet
werden. Das Finden optimaler bzw. optimumnaher Konfigurationen ist unméglich, etc.

Betrachtet man laufende Entwicklungen in Industrie und Forschung, so scheint sich die Er-
kenntnis zu formieren, daf} sich zur Entwicklung hoch-qualitativer Konfigurationssysteme be-
sonders die Constraint-Programmierung eignet (z.B. [10, 2, 4, 5, 21, 16, 3, 27, 20, 18]). Dies
erkennt man auch an der Tatsache, daf die leistungsstirkeren kommerziellen Systeme sich als
“constraint-basiert” vermarkten, wobei diese Titulierung in den meisten Féllen irrefithrend
ist, da sie keinen Constraint-Loser verwenden (es findet keine suchraumeinschréinkende Pro-
pagation statt), sondern eine constraint-basierte Problemspezifikation durch reine Constraint-
priifung verarbeiten (vgl. auch [1]). Publikationen beziiglich der “echt” constraint-basierten
Konfigurationssysteme und Forschungsprototypen besitzen oft sehr allgemeinen Charakter
oder dokumentieren Einschrinkungen hinsichtlich der Qualitidt der Suchraumeinschrinkung
oder der behandelbaren Problemklasse. Insbesondere parametrierte Komponenten, wie sie
zum Beispiel fiir industrielle Kontrollsysteme benétigt werden, werden selten von konfigura-
tionsrelevanten Publikationen (vgl. auch [25]) behandelt.

Das System ConBaCon, das auf der constraint-logischen Programmiersprache CHIP basiert,
iiberwindet o.g. Defizite zu grofen Teilen (vgl. auch [12, 13]).

Der nichste Abschnitt gibt einen kurzen Uberblick iiber die Spezifikationssprache ConBa-
ConL zur Spezifikation technischer Konfigurationsprobleme, wobei insbesondere die Erwei-
terungen zur Dokumentation von Produkttaxonomie-Modifikationen fiir die Thematik des
Papers relevant sind.

Abschnitt 3 beschreibt unser constraint-basiertes Konfigurationsmodell sowie dessen Reali-
sierung ConBaCon, das die effiziente Konfiguration von industriellen Produkten ermdglicht.

Das auf dem présentierten Problemldsungsmodell basierende Rekonfigurationsmodell wird
in Abschnitt 4 behandelt. Die Arbeit endet mit einem Ausblick auf zukiinftige Erweite-
rungsmoglichkeiten.

2 Problemspezifikation mit ConBaConL

Ausgehend von praktischen Konfigurationsproblemen aus dem Gebiet der Prozefleittech-
nik wurde nach Entwicklung eines formalen Konfigurationsmodells die weitgehend deklarati-
ve Spezifikationssprache ConBaConL entwickelt, mit der technische Konfigurationsprobleme
spezifizierbar sind. ConBaConL-Spezifikationen bestehen neben dem Bezeichner des zu kon-
figurierenden Produktes aus drei Blocken: der Objekthierarchie, den kontextunabhingigen
Constraints sowie den kontextabhingigen Constraints. Jedes technische Objekt, was hin-
sichtlich der Konfiguration relevant ist, wird bzgl. seiner Struktur spezifiziert. Ein Objekt
kann entweder aus verschiedenen Komponenten im Sinne der consist_of-Beziechung bestehen
(Aggregat), wobei einzelne Komponenten optional sein konnen, oder aber verschiedene Spe-
zialisierungen im Sinne der is_a-Relation besitzen (Objektklasse). Dariiber hinaus werden die
Objektattribute spezifiziert, wobei eine Aufzihlung von méglichen Attributwerten erfolgen
kann, sofern diese explizit bekannt sind.
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Eine korrekte kontextunabhingige Reprisentation des Konfigurationsproblems ergibt sich
aus dem vorliegenden semantischen Netz durch Spezifikation der Beziehungen ( Constraints)
zwischen verschiedenen Attributwertemengen, sowie der Abhingigkeiten bzgl. der Existenz
bzw. Nichtexistenz von technischen Modulen (Objekten) in der Problemlosung. Gibt es be-
stimmte Randbedingungen aus dem Kontext (etwa kundenspezifische Wiinsche), so werden
diese als problemspezifische Constraints spezifiziert. Die Unterscheidung von problemspezifi-
schen und problem- bzw. kontextunabhéingigen Constraints ist sinnvoll, da fiir die technische
Korrektheit des zu konfigurierenden Objektes lediglich die kontextunabhéngigen Constraints
zu erfiillen sind.

Die in ConBaConlL spezifizierbaren Constraints lassen sich in Simple Constraints, Composi-
tionale Constraints und in Conditionale Constraints unterscheiden, die meisten werden im
folgenden informal eingefiihrt.

2.1 Simple Constraints

Attributwerte- und Existenzconstraints

[o, Attr, VS| (not([o, Attr, VS]))

= das Attribut Attr des Objektes o mufl (darf nicht) einen Wert aus V'S besitzen,
exist(Objectlist) (noexist(Objectlist))

= alle Objekte aus Objectlist miissen (diirfen nicht) in der Losung enthalten sein.
Relationale Constraints zwischen Attributwertemengen und Tabellen-
Constraints

eq(T1,T2), neq(T1,T2), It(T1,T2), let(T1,T2), gt(T1,T2), get(T1,T2).

Dariiber hinaus ist es moglich, Gleichungen iiber Attributen zu spezifizieren.

In gebréduchlichen industriellen Richtlinien zur Konfiguration technischer Systeme werden
Zusammenhinge oft in tabellarischer Form dargestellt. Um manuelle (fehleranfillige) Trans-
formationen der Tabellen in andere Arten von ConBaConL-Constraints zu vermeiden, wurde
ein Tabellen-Constraint (vgl. [13]) eingefiihrt.

2.2 Compositionale Constraints

Compositionale Constraints sind neben den Simplen Constraints Kompositionen von compo-
sitionalen Constraints: and([Consy, ... ,Cons,]), or([Consy,...,Consy]), xor([Consy,...,
Cons,)),

at_least([Consy, . ..,Cons,[,N )/ at_most([Consy,...,Cons,],N)/ exact([Consy,...,Cons,],N)
= mindestens/héchstens/genau N der aufgefithrten Constraints miissen bzw. diirfen erfiillt

sein?.

2.3 Conditionale Constraints

[if(Comp_Cons, ), then(Comp_Consy)| ([iff(Comp_Cons, ), then(Comp_Cons,)])
(Genau dann) Wenn das compositionale Constraint Comp_Consierfiillt ist, mufl das Com-
positionale Constraint Comp_Consg erfiillt sein.

!'Bis jetzt wurde die Verarbeitung von or-, xor-, at_least-, at_most-, exact-Constraints iiber Existenz- bzw.
Nichtexistenz-Constraints von Objekten realisiert.
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2.4 Modifikationen

In der industriellen Praxis unterliegen die Spezifikationen von Produkttaxonomien bzw. Kom-
ponentenkataloge einer hohen Modifikationsrate. Z.B. mufiten 40% der 30000 in R1/XCON
verwendeten Komponententypen von DEC-Computern jéhrlich aktualisiert werden (cf. [7]).
Es gibt verschiedene Griinde fiir die Notwendigkeit, Produkttaxonomien und die damit ver-
bundenen Problemspezifikationen zu &ndern. Hauptgrund ist die Tatsache, dafl neue techni-
sche Module verfiigbar werden, wohingegen andere vom Markt verschwinden. Ein spezieller
Fall davon ist das sogenannte Versioning. Ein weiterer Grund ist das Andern von kontextun-
abhéngigen Constraints, etwa auf Grund von Gesetzesdnderungen. Will man spitere Rekon-
figurationen ermoglichen, so diirfen veraltete Informationen in der Spezifikation nicht einfach
geloscht werden. Statt dessen sollten veraltete Module und Constraints in der Spezifikation
bzw. Produkttaxonomie mit dem Schliisselwort obsolete markiert werden.

Neue Module sowie neue Constraints konnen problemlos zur Spezifikation hinzugefiigt wer-
den (Abbildung 1). Zwei Félle lassen sich hinsichtlich der Integration eines neuen Modules
new_o als Alternative zu einem bereits existierenden spezifizierten Modul o, unterscheiden.
Im ersten Fall (I.) ist o, eine Spezialisierung des Objektes 0. Im zweiten Fall (I1.) ist o, eine
Komponente von o. Ein Hilfsobjekt h mufy an die Position von o, eingefiigt werden und erhélt
die Spezialisierungen new_o und oy.

Abbildung 1: Integration von neuen Modulen

Andere wichtige Elemente von ConBaConL sind Priferenzen und Optimierungsziele, auf die
in dieser Arbeit nicht genauer eingegangen wird.

Eine beispielhafte ConBaConL-Spezifikation (Grundstromrichterkonfiguration fiir grofie elek-
trische Antriebe), die anhand von industriellen Daten erstellt wurde, findet man, gemeinsam
mit der Problemlésung durch ConBaCon, in [13].

3 Problemlésungsmodell

Ziel ist es, ausgehend von einer Problemspezifikation ein Modell bzw. eine Modellinstanz zu
erhalten, das eine effiziente Problemlosung ermdoglicht und bei Bedarf einen hohen Grad von
Interaktionen mit dem Experten unterstiitzt. Als Grundlage fiir das vorgestellte Losungs-
modell dient ein CLP-Modell iiber endlichen Doménen. Somit kann das Modell auch als
globales Constraint fir strukturelle Konfigurationsprobleme gesehen werden. Jedes spezifizier-
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te Objekt? wird in ein “Modul-Objekt” des Problemlsungsmodells transformiert. Zusétzlich
wird jedes Attribut eines Objektes zu einem “Attributobjekt” des Problemlésungsmodells
transformiert. Das heifit, ein mit n Attributen spezifiziertes Objekt wird zunichst durch
n—+ 1 Objekte im Problemlosungsmodell reprisentiert (Abbildung 2). Hierin verbirgt sich ein
wesentlicher Unterschied zu publizierten Reprisentationen. Parametrierte Module werden in
konfigurationsrelevanter Literatur selten beriicksichtigt (vgl. [25]). Zum Beispiel wird in [5]
unkommentiert davon ausgegangen, daf es in technischen Doménen nur parameterlose Mo-
dule gibt. Das hiefle fiir Problembereiche, in denen Objektparameter ausschlaggebend sind,
etwa in der ProzeBkontrollindustrie, daf fiir jede Parameterkombination eines technischen Ob-
jektes ein gesondertes Objekt bzw. eine gesonderte Constraint-Variable im Problemlésungs-
modell existieren muf}, was eine kombinatorische Explosion zur Folge hitte. Die Objekte

2

(&
5§ 0 - - 0 %
b= components component_list %
_g Ex_Var: 0.1 OJ‘(/
L=y structure_typ 2.
N € 0
g 8 opt_typ 2
n 8 attr_pointer_list %,
E ¢ 7
% O ArgVyg, e Vygr) -— — — = attry(0)
o value_children_list;
o Aty Vg, o Vi) - — — — — — — - attry(0)

value_children_list,

Abbildung 2: Objekttransformation

des Problemlésungsraumes werden mit entsprechenden Attributen versehen. Das Attribut
komponentenliste enthilt die Bezeichner der Komponenten bzw. der Spezialisierungen des
Objektes o. Der Strukturtyp (Aggregat oder Objektklasse) wird im Attribut struktur_typ
verzeichnet. Fz_Var gibt Auskunft iiber die Existenz des Objektes in der Problemlsung.
Ist Exz_Var null, so existiert o nicht in der Losung, hat Ex_Var hingegen den Wert eins,
so ist o Bestandteil der Losung® . Das Attribut opt_typ gibt an, ob o ein optionales Ele-
ment der Losung ist, oder nicht. Die Beziige zu den zugehérigen Attributobjekten werden
durch attr_pointerliste hergestellt. Jedes Attributobjekt speichert die moglichen Werte fiir
das Attribut in einer wert_kind_liste sowie in der Doméne einer zugehorigen Constraintva-
riable. Dariiber hinaus sind in wert_kind_liste die Bezeichner der mit den einzelnen Werten
verbundenen “Kinderknoten” enthalten, sofern der jeweilige Knoten o verschiedene Speziali-
sierungen besitzt, wobei sich die Attributwerte dann aus der Vereinigung der Attributwerte
seiner Spezialisierungen ergeben.

Neben den Objekten des Problemldsungsmodells sind modellinhédrente Constraints not-
wendig, die die intuitiv verstdndlichen Zusammenhinge zwischen den Objekten des Pro-
blemlésungsmodells durchsetzen und damit die Korrektheit von L&sungen bzgl. der Pro-
blemspezifikation sowie die Vollstéindigkeit des Losungsraumes garantieren. Diese Constraints
bezeichnen wir als Konsistenzsichernde Constraints (CE-Constraints).

®Dieses beschreibt im ingenieur-technischen Sinne einen technischen Modul.

3Die Beschriankung auf die Werte null und eins ist eine Vereinfachung des realisierten Modells. In diesem
gibt es mehr Werte. Dies erlaubt die Modellierung verschiedener technischer Bezeichner fiir ein technisches
Objekt, die zum Beispiel abhdngig von den konkreten Parameterwerten gelten.
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3.1 Konsistenzsichernde Constraints

CE-Constraints werden als logische Zusammenhinge zwischen den Werten von Ex_Var-
Attributen sowie zwischen Attributwertemengen verschiedener Attributobjekte realisiert. Die
wesentlichsten CE-Constraints sind in Abbildung 3 schematisiert. Kann ein Objekt nicht Be-
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Abbildung 3: Konsistenzsichernde Constraints

standteil der Problemldsung sein, so konnen auch die Komponenten bzw. die Spezialisierungen
des Objektes nicht in einer Losung enthalten sein (I). Wenn klar wird, daf ein Objekt in der
Losung enthalten ist (Ex_Var = 1), so mufl durch CE-Constraints gesichert werden, daf
alle nichtoptionalen Komponenten des Objektes in der Losung ebenfalls vorkommen (II). Die
Existenz eines Objektes zieht in jedem Falle zwingend die Existenz des “Vaterobjektes” nach
sich (IIT). Kommt eine nichtoptionale Komponente eines Objektes o in keiner Losung vor, so
kommt auch o in keiner Losung vor (IV). Ist eine Spezialisierung eines Objektes Bestandteil
der Losung, so kommt keine andere Spezialisierung des Objektes in der Losung vor (V). Steht
fiir alle Spezialisierungen eines Objektes fest, dafl sie nicht Bestandteil der Losung sind, so
kann auch das Objekt selbst nicht Bestandteil der Losung sein (VI).

Die Attributwertemengen werden durch eine gesonderte Klasse von CE-Constraints konsi-
stent gehalten. Wird aus der Attributwertemenge eines Objektes o, welches in der Problems-
pezifikation Spezialisierung eines “Vaterobjektes” v ist, ein Wert geloscht, so wird in der
entsprechenden Attributwertemenge von v dieser Wert ebenfalls geloscht, sofern v keine an-
dere “noch giiltige” Spezialisierung besitzt, die den geloschten Wert in der entsprechenden
Attributwertemenge verzeichnet* . Ist o hingegen selbst “Vaterobjekt” mit verschiedenen
Spezialisierungen, so wird der geloschte Wert in der entsprechenden Attributwertemenge al-
ler Spezialisierungen von o geloscht. Wird eine Attributwertemenge eines Objektes leer, so
wird iiber ein spezielles CE-Constraint das Folgern der Nichtexistenz des Objektes gesichert.

Die strukturbegriindeten Zusammenhénge zwischen spezifizierten Objekten bzgl. der Existenz
bzw. Nichtexistenz und bzgl. der Attributwertemengen werden durch die vorgestellten CE-
Constraints gesichert. Dariiber hinaus miissen die in der Problemspezifikation formulierten
Constraints in Constraints des Problemlosungsmodells iiberfithrt werden.

3.2 Spezifizierte Constraints

Attributwerte- und Ezistenzconstraints (siehe 2.1) laufen auf ein Loschen von Attributwerten
im Problemlésungsmodell bzw. auf das Setzen der Modul-Attribute Ez_Var hinaus. Rela-
tionale Constraints zwischen Attributwertemengen werden im Problemlésungsmodell durch

“Um ein kostenintensives Abtesten zu verhindern, wird nach jedem Loschen eines Attributwertes einer
Spezialisierung, das wert_kind_liste-Attribut des entsprechenden, dem “Vaterobjekt” zugeordneten, Attribut-
objektes aktualisiert.
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Loschen beziiglich der Relation ungiiltiger Attributwerte umgesetzt. Gibt es im Anschluf dar-
an Wertetupel, die die Relation nicht erfiillen , so werden entsprechende Dadmonen generiert,
die die Einhaltung der Relationalen Constraints bei Anderungen der betroffenen Attributwer-
temengen tiberwachen. Transformierte Tabellen-Constraints stellen im Problemlésungsmodell
eine Verbindung zwischen den beteiligten Attributwertemengen und den Existenzinformatio-
nen (Exz_Var) genannter Objekte dar. Anderungen beteiligter Attributwertemengen bzw.
Anderungen des Existenzstatus beteiligter Objekte fithren zur Ungiiltigkeitsmarkierung ent-
sprechender Tabellenzeilen. Sind alle Tabellenzeilen ungiiltig, so gilt das Constraint als nicht
erfiillt. Umgekehrt wird gesichert, dafl die beteiligten Attributwertemengen nur Werte enthal-
ten, die in giiltigen Tabellenzeilen verzeichnet sind. Die Compositionalen Constraints (vgl. 2.2)
werden im wesentlichen durch Gleichungen bzw. Ungleichungen iiber den entsprechenden Ob-
jektattributen Ex_V ar realisiert. Fiir jede Nicht-Existenzaussage wird statt Ex_Var der Term
“l - Ex_Var” beziiglich des entsprechenden Objektes in der Gleichung bzw. Ungleichung
verwendet. Conditionale Constraints (vgl. 2.3) werden zu bedingten Transitionen des Pro-
blemlésungsmodells transformiert, die den spezifizierten logischen Zusammenhang innerhalb
des Problemlosungsmodells absichern. Um eine méglichst grole Problemraumeinschrinkung
innerhalb des Modells zu erreichen, werden die Kontrapositionen der spezifizierten Conditio-
nalen Constraints ebenfalls zu Bestandteilen des Problemlésungsmodells transformiert.

3.3 Probleml6sung

Basierend auf dem skizzierten Problemlésungsmodell kann nun ein flexibler, effizienter Pro-
blemlosungsprozefl (Abbildung 4) durchgefithrt werden. Nach Generierung der Objekte des
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Abbildung 4: Problemlisungsprozef

Problemlésungsmodells und Absetzen der abgeleiteten CE-Constraints sowie der Transforma-
te der spezifizierten Constraints, wird dem Fx_Var-Attribut des Zielobjektes der Wert eins
zugewiesen. Auf Grundlage des generierten Modells, insbesondere durch die CE-Constraints,
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wird eine weitgehende Suchraumeinschrinkung herbeigefithrt. Die Menge der jeweils aktiven
Modul-Objekte des Problemlésungsmodells® bezeichnen wir als Konfigurationsraum. Ausge-
hend vom Konfigurationsraum ist es méglich interaktiv weitere Constraints beziiglich der Exi-
stenz bzw. Nichtexistenz von beliebigen Objekten des Konfigurationsraumes bzw. beziiglich
der Ausprigung derer Attributwertemengen zu fordern. Die durch die modellinhérenten Cons-
traints realisierte Inferenz fithrt dann zu einem “neuen Konfigurationsraum?”. Die Moglichkeit,
frithere interaktive Constraints wieder zu 16schen, verleiht dem Problemlésungsmodell die Ei-
genschaft der Simulationsunterstiitzung (vgl. [11]), was Grundlage fiir einen hochflexiblen
Konfigurationsprozef} ist. Werden keine weiteren interaktiven Constraints gefordert, so kann
eine Losung generiert werden. Dabei wird ein Labeling iiber den Fx_Var-Attributen der
(noch) aktiven Objekte des Problemlésungsmodelles angestofien. Das Labeling kann durch
Heuristiken gesteuert werden. So ist es z.B. moglich, bestimmte Préferenzen in Form von
Priferenzregeln fiir den Labelingprozef§ zu beriicksichtigen®. Findet die Losung keinen Ge-
fallen bzw. besteht sie nicht die Losungsgiitepriifung, so konnen via Backtracking weitere
Losungen erzeugt werden. Ist es ausreichend, die Losung partiell zu verbessern, so kann eine
gezielte Losungsverbesserung mittels der Spezifikation und Verarbeitung einer Constraint-
Hierarchie vorgenommen werden’, d.h. die unbedingt zu erfiillenden Constraints werden als
harte Constraints spezifiziert, die moglichst beizubehaltenden Losungsbestandteile als weiche
Constraints, wobei unterschiedliche Wichtungen spezifiziert werden konnen. Die so spezi-
fizierte Constraint-Hierarchie wird einem “Fehlerminimierungsprozefl” unterworfen, woraus
die Generierung dquivalenter harter Constraints resultiert. Detailliertere Ausfithrungen zur
Realisierung und Anwendung von Constraint-Hierarchien im auf dem Problemlésungsmodell
basierenden Prototypen findet man in [23]. Eine exemplarische Konfiguration aus dem Gebiet
der ProzeBleittechnik mit ConBaCon ist in [12] dargestellt.

4 Rekonfiguration

Es gibt zwei plausible Griinde fiir die Rekonfiguration von existierenden Systemen resp. Pro-
dukten. Einerseits fallen, iiber einen lingeren Zeitraum betrachtet, Teile bzw. Komponenten
aus und miissen ersetzt werden, wobei des ofteren eine Reparatur ohne Beeinflussung von
anderen Modulen des Systems nicht moglich ist. Andererseits besteht oft der Wunsch, ein
existierendes System mit einer neuen/ modifizierten Funktionalitdt zu versehen, was Erwei-
terungen und Ersetzungen notwendig machen kann. Verschiedene zuséitzliche Ziele fiir den
Rekonfigurationsprozefl sind denkbar. So kénnte es sinnvoll sein, die Anzahl der notwendigen
Ersetzungen/ Anderungen minimal zu halten. Diese Zielstellung kann als ein Ersatzziel fiir
das Ziel Kostenminimalitit angesehen werden. Ein anderes Ziel kénnte sein, so wenig wie
moglich Anderungen von existierenden Parameterwerten vorzunehmen. Die Anderung von
vielen Parameterwerten eines rekonfigurierten sicherheitsrelevanten Kontrollsystems, z.B.,
wiirde teure Feldsimulationen erfordern.

®Das sind die Objekte, deren Exz_Var-Attribut (noch) nicht den Wert null besitzt.

5Bisher wurde in ConBaCon nur die Verarbeitung von Préferenzen in Form von Constraint-Hierarchien
realisiert.

"Analog zur gezielten Lsungsverbesserung kénnen Konfigurationen fiir kostenarme Umbauten bzw. Er-
weiterungen industrieller Systeme unterstiitzt werden. Dies wird in [25] als offenes Problem beschrieben.
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4.1 Minimale Ersetzung

Wir wollen uns hier zunichst auf das Ziel “minimale Ersetzungen/ Anderungen” beschriinken.
Eine Erweiterung dessen, die Behandlung ressourcen-zentrierter Module, wird im néchsten
Abschnitt préisentiert. Abbildung 5 schematisiert den Rekunfigurationsproze$ fiir ein System
s. Die exakte Spezifikation des existierenden Systems s mufl mit dem derzeitigen Produkt-
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Abbildung 5: Rekonfiguration eines technischen Systems

modell von s folgenderweise gemischt werden. Ausgehend von dem derzeitigen Produktmo-
dell miissen alle technischen Module/ Objekte des Systems s, die nicht kaputt sind und
deren Austausch in Rekonfigurationsforderungen nicht explizit gefordert ist als giiltig mar-
kiert werden, falls sie derzeit als obsolete (vgl. 2.4) markiert sind. Sie sind verfiigbar, da sie
bereits in s integriert sind. Spezifizierte kontextunabhéingige Constraints werden in #hnli-
cher Weise behandelt. Fiir jedes technische Modul von s, das nicht kaputt ist und dessen
Austausch bzw. Entfernen nicht explizit in den Rekonfigurations-Vorgaben gefordert wird,
wird ein weiches Existenz- Constraint generiert. Fiir jedes optionale Objekt des resultieren-
den Produktmodells, das nicht Teil von s ist und dessen Existenz nicht explizit in den
Rekonfigurations-Vorgaben verlangt wird, wird ein weiches Nicht-Existenzconstraint abgelei-
tet. Das resultierende Rekonfigurations-Produkt-Modell, das ebenfalls die Rekonfigurations-
Vorgaben (ConBaConL-spezifizierte Constraints) und die generierten weichen Constraints
enthéilt, ist die neue Problemspezifikation. Nach der Transformation der Spezifikation in ein
addquates Problemlosungsmodell (siehe 3) werden die weichen Nicht-Existenzconstraints und
die weichen Existenzconstraints zur Summe {iber die Existenzvariablen Ex_Var der benann-
ten Objekte bzw. die Terme “1 — Ez_Var” fiir die weichen Existenzconstraints transformiert.
Die resultierende Summe wird durch restricted forward labeling der involvierten Existenzva-
riablen minimiert. Nach durchzufithrendem Backjumping wird der Wert des (nicht gelabelten)
Summentermes mit dem ermittelten Minimum gleich gesetzt. Dadurch wird ein Konfigura-
tionsraum erzeugt, der durch interaktive Vorgaben weiter reduziert werden kann (vgl. 3.3).
Fiir jede Losung ist die Minimalitit der Ersetzungen/ Anderungen bzgl. des Systems s, des
gegewirtigen Produktmodelles und der Rekonfigurations-Vorgaben gesichert.
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4.2 Ressourcen-zentrierte Rekonfiguration

Im Fall, da8} fiir ein existierendes System eine neue oder erweiterte Funktionalitit gefordert
ist, ist es nicht immer sinnvoll, Systemelemente zu ersetzen. Statt dessen kann es billiger
sein, lediglich einige Elemente zum bestehenden System hinzuzufiigen. Wenn zum Beispiel
die Kapazitit einer Spannungsversorgung erhéht werden soll, konnte es sinnvoller sein, eine
zusétzliche Spannungsversorgung parallel zu der existierenden hinzuzufiigen, als die existie-
rende durch eine leistungsstirkere zu ersetzen.

Will man solche ressourcen-zentrierten Rekonfigurationen unterstiitzen, so mufl ConBaConL
und das Problemlésungsmodell um sogenannte generative Objekte (siehe auch [6], [9]) erwei-
tert werden.

Wir definieren generative Objekte als komplexe Objekte, die aus gleichartigen Komponenten
bestehen, wobei diese in spezifizierter Weise miteinander verbunden sind. Wenn die Kom-
ponentenanzahl nicht durch ein spezielles ConBaConL-Constraint begrenzt ist, bleibt diese
zunichst unbekannt. Die Eigeschaftswerte generativer Objekte werden von den Eigenschafts-
werten ihrer Komponenten durch spezifizierte Formeln berechnet.

Fiir die geeignete Behandlung generativer Objekte im initialen Konfigurationsprozel muf} das
Konfigurationsmodell teilweise reorganisiert werden. Zum Beginn des Konfigurationsprozes-
ses hat jedes generative Objekt eine Komponente. Falls keine Problemlosung gefunden wer-
den kann, wird ein neuer Konfigurationszyklus gestartet, wobei jedes generative Objekt zwei
gleichartige Komponenten besitzt, wobei jeweils eine Komponente optional ist und dariiber
hinaus mit einem weichen Nicht-Existenzconstraint versehen ist. Wenn mit der neuen Mo-
dellinstanz auch keine Losung gefunden werden kann, so wird fiir jedes generative Objekt
eine neue optionale Komponente mit zugehorigem weichen Nicht-Existenzconstraint gene-
riert, und so weiter. Der Zyklus wird solange wiederholt, bis eine Losung gefunden wird,
oder bis die Anzahl der Komponenten der generativen Objekte unrealistisch gro8 wird. Da
in den meisten praktischen Konfigurationsproblemen die maximale Anzahl von gleichartigen
Komponenten bekannt ist und somit durch eine feste Anzahl von optionalen Komponenten
in der initialen Problemspezifikation spezifiziert werden kann, ist die Verwendung generativer
Objekte lediglich fiir Rekonfigurationsaufgaben notwendig.

Die ressourcen-zentrierte Rekonfiguration beginnt mit der Generierung eines Rekonfigurati-
onsmodells, wie im vorangegangenen Abschnitt beschrieben. Zusétzlich wird jede Komponen-
te eines generativen Objektes ergénzt durch eine gleichartige optionale Komponente sowie
ein dazugehoriges weiches Nicht-Existenzconstraint. Die Eigeschaftsformeln zwischen jedem
generativen Objekt und seinen Komponenten miissen entsprechend adaptiert werden. Das
resultierende Modell ist die Problemspezifikation fiir die ressourcen-zentrierte Rekonfigura-
tion des existierenden Systems und wird wie oben beschrieben verarbeitet. Wenn jemand
das Hinzufiigen von mehr als einer gleichartigen Komponente pro generativem Objekt zulas-
sen will, muf} er weitere analoge Erweiterungen der generierten Rekonfigurations-Problem-
Spezifikation durchfiihren.

5 Ausblick

Es wurde ein Rekonfigurationsansatz vorgestellt, der auf unserem constraint-logik-basierten
Problemlésungsmodell fiir die Konfiguration von technischen Systemen basiert. Die Beschrei-
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bung der Hauptelemente der zum Losungsmodell korrespondierenden Spezifikationssprache
ConBaConlL sollte einen Eindruck iiber die beherrschbare Klasse von Konfigurationsproble-
men vermitteln. Der auf dem vorgestellten Problemlosungsmodell basierende Prototyp Con-
BaCon wurde auf dem Gebiet industrieller Kontrollsysteme erfolgreich fiir die Konfiguration
von Stromversorgungssystemen fiir grofle elektrische Antriebe getestet. Durch signifikante
Reduzierung des Suchraumes, sichert das Problemlosungsmodell, zusammen mit dem darun-
terliegenden CLP-System, einen effizienten Konfigurationsproze8, der durch Nutzerinterak-
tionen flexibel gesteuert werden kann. Es ist gesichert, dafl jede gefundene Losung korrekt
bzgl. der Problemspezifikation und bzgl. des verwendeten Constraint-Losers ist. Dariiber hin-
aus ist die theoretische Vollstdndigkeit des Losungsprozesses garantiert. Die Integration ei-
nes Constraint-Hierarchie-Transformators gestattet die Auswertung von interaktiv gegebenen
“Verbesserungsweisungen” sowie von spezifizierten Priferenzen und stellt zugleich eine solide
Basis fiir den vorgestellten Rekonfigurationsansatz dar.

Durch die Integration eines grafischen Problemeditors in das System ConBaCon, ist das Sy-
stem in der Lage, innovative Konfigurationsprozesse zu unterstiitzen, was fiir viele praktische
Design-Probleme relevant ist (siehe [12]).

Ein Ansatz, das vorgestellte Losungsmodell auch fiir grofle Konfigurationsprobleme nutzen
zu konnen, ist die Modellclusterung, die in [15] beschrieben wird. Fiir die optimumnahe
Losung sehr grofler komplexer Probleme ist eine zusitzliche Verteilung des existierenden
Problemlésungsmodells unumginglich. Dazu miissen geeignete Problemzerlegungsmethoden
und Modelle korrespondierender Agentensysteme entwickelt werden. Ein weiterer Grund fiir
die perspektivische Verteilung des Modells ist der Wunsch, existierende Teamstrukturen in
konfigurationsrelevanten Unternehmen zu unterstiitzen. Ansétze hinsichtlich der Verteilung
findet man in [8, 17, 14].
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Multi-Ressourcen-Probleme
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Zusammenfassung

Mit Reduce-To-The-Max stellen wir einen Algorithmus vor, der fiir spezielle Probleme
der diskreten kombinatorischen Optimierung den zwar endlichen aber in der Eingabegrofie
exponentiellen Suchraum derart einschrinkt, dass (fast) nur noch gute Losungen enume-
riert werden. Das gilt fiir Multi-Ressourcen-Probleme, bei denen sowohl Tasks als auch
Ressourcen geteilt werden kénnen, und Tasks oder Ressourcen in méglichst grofien Einhei-
ten zugeordnet werden sollen. Wir entwickeln hier den Algorithmus, beleuchten empirisch
seine Qualitit, theoretisch seine Korrektheit und zeigen mogliche Anwendungen auf.

1 Einleitung

Die meisten Zuordnungs-Probleme (siehe z.B. [2, 17, 8, 9]) sind NP-hart. Fiir solche existieren
vor allem klassische Losungsverfahren aus dem Operations Research (OR, [13]) und eben auch
— seit einigen Jahren — der elegante Constraint-Satisfaction-Ansatz, der zusammen mit
der Logikprogrammierung seine volle Durschlagskraft entfaltet und deshalb meist in diesem
Zusammenhang realisiert wird: Constraint-Logik- Programmierung (CLP, [16]).

Zuordnungsprobleme sind gegeben durch eine Menge von Aufgaben (Tasks), eine Menge
von Ressourcen, eine Menge von Bedingungen und eine Menge von Optimierungsfunktionen,
die die entsprechenden Kriterien formalisieren. Das Problem ist dann, die Aufgaben so auf die
Ressourcen zu verteilen, dass alle Bedingungen erfiillt sind und die Optimierungsfunktionen
optimale Werte liefern.

Viele aktuelle Losungsalgorithmen benutzen zwei Grundbedingungen: sie betrachten Auf-
gaben als unteilbar und (fast immer:) sie betrachten Ressourcen als unteilbar (z.B. [1]). Fiir
einige Probleme sind das auch sinnvolle Voraussetzungen: so konnen etwa Maschinen in der
Regel nur genau ein Werkstiick zu einer Zeit bearbeiten.

Das Weglassen dieser Bedingungen erdffnet entscheidende Méglichkeiten: die Algorith-
men werden allgemeiner, die Klasse der damit lésbaren Probleme wird grofier. Probleme,
die diese Bedingungen nicht haben, sind u.a. Verschnittprobleme, Lagerhaltung, Transport-
und Flussprobleme, Investitionsprobleme ([13]) und die Belegung von Gewéchshiusern als
Teilproblem der Gértnereiplanung.

Fiir diese Problemklasse haben wir einen effizienten Labeling-Algorithmus entwickelt, der
eine Optimierungsheuristik verwendet und damit den Suchraum erheblich einschrinkt. Er
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eignet sich vor allem fiir Probleme, bei denen die gegebenen Aufgaben in moglichst grofien
Einheiten auf die Ressourcen verteilt werden sollen.

Unser Papier ist wie folgt gegliedert: Wir geben zunéchst eine sehr kurze Einfithrung in
Constraint-Logik-Programmierung und Zuordnungsprobleme, anschliessend beschreiben wir
den Algorithmus Reduce-To-The-Max und diskutieren ihn. Schliesslich fassen wir zusammen
und blicken etwas in die Zukunft.

2 Constraint-Logik-Programmierung und Zuordnungsproble-
me

2.1 CSP und CLP

Ein Constraint Satisfaction Problem (CSP) ([16]) besteht aus einer Menge von Variablen und
einer Menge von Relationen zwischen diesen Variablen, den Constraints. Eine Belegung der
Variablen weist jeder Variablen einen Wert aus ihrem Wertebereich zu. Eine giiltige Belegung
beriicksichtigt dabei alle diesbeziiglichen Constraints. Eine Ldsung eines CSP ist eine giiltige
Belegung aller Variablen des CSP. Eine optimale Losung des CSP ist eine Losung, bei der
die Optimierungsfunktionen optimale Werte ergeben.

Constraint Logic Programming (CLP) ([16]) ist eine logikbasierte Umsetzung des
Constraint-Paradigmas. Dabei wird ein zentrales Konzept der Logikprogrammierung, die Uni-
fikation, durch das allgemeinere des Constraint Solving ersetzt. Constraint Solver sorgen fiir
die Einhaltung der Bedingungen und fiir optimale Verbreitung (Propagation) der impliziten
Effekte, i.e. Bedingungen. Technische Realisierungen solcher CLP-Systeme bedienen sich der
Sprache Prolog ([7]) und sind v.a.: CHIP ([4]), ECLIPSE ([10]), IF/Prolog ([11]), SICSTUS
([15]) und GNU-Prolog ([5]).

2.2 Modellierung von Zuordnungsproblemen

Zuordnungsprobleme kénnen eingermassen direkt als CSP formuliert werden. Generell gibt
es dazu zwei Anséitze:

e Tasks Ressourcen zuordnen:
Aufgaben (die in diesem Fall auch Jobs genannt werden) in (eine fest vorgegebene
Anzahl von) Teilaufgaben (hier: Tasks) zerlegen und fiir jede Teilaufgabe und jede
Ressource eine Variable definieren. Der Wert der Variablen beschreibt dann den Anteil,
den die Teilaufgabe an der Ressource hat.

e umgekehrt Ressourcen Tasks zuordnen:
Ressourcen in (eine fest vorgegebene Anzahl von) Teil-Ressourcen zerlegen und fiir
jede Teil-Ressourcen und jeden Task eine Variable definieren. Der Wert der Variablen
beschreibt dann den Anteil der Aufgabe, der von der Teil-Ressource erbracht wird.

Uns interessieren jetzt vor allem Probleme, bei denen Ressourcen in méglichst grofien Ein-
heiten vergeben bzw. Aufgaben in méglichst groflen Einheiten erledigt werden sollen. Durch
obige Modellierung als CSP werden maximale Einheiten durch Belegung der entsprechenden
Variablen mit maximalen Werten erreicht.

Bei der Lagerhaltung bespielsweise sollen moglichst grofie Losgrofien erzeugt werden ([13]),
bei der Belegung von Gewichshiusern sollen zusammengehorende Pflanzungen in moglichst
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wenigen Gewéchshiusern untergebracht werden, jede Teilpflanzung also moglichst grofl aus-
fallen. In der Regel haben gerade bei diesen Problemen die Variablen des CSP besonders grofie
Wertebereiche, wodurch die Suche nach einer méglichen und guten Losungen die Benutzung
trivialer Verfahren verhindert.

Ein Belegungs-Verfahren, das von vornherein dieses Optimierungskriterium
beriicksichtigt, eine geeignete Heuristik also, wiirde automatisch zuerst oder sogar
ausschliesslich die besten Werte fiir die entsprechenden Otimierungsfunktionen liefern. In
letzterem Fall wiirde sogar der gesamte Suchraum erheblich eingeschrinkt. Unser Verfahren
Reduce-To-The-Max realisiert diesen Fall.

3 Der Reduce-To-The-Max-Algorithmus

3.1 Grundidee

Die Grundidee von Reduce-To-The-Max (RTTM) ist, die Variablen des Teilproblems des CSP,
fiir das wir maximale Belegung erreichen wollen, ausschliesslich mit ihren jeweils mazimal
mdoglichen Werten zu belegen, bei Backtracking also nicht iiber die Werte der Doméinen der
Variablen zu iterieren, sondern nur iiber die Reihenfolge der Behandlung der Variablen. Diese
maximalen Werte bedeuten fiir das konkrete Problem maximale Einheiten. Der Constraint-
Solver sorgt dafiir, dass jeweils der maximal mdgliche Wert genommen wird!.

Abbildung 1 beschreibt die Belegungsstrategie von RTTM.

V := alle Variablen des Teilproblems

e selektiere aus V' die Variable v mit (zuerst) der grofiten
Doméne und (dann) dem gréfiten Doménen-Maximum

e belege diese Variable mit ihrem Doménen-Maximum

e (gehe in die Tiefe?) belege V' := V \ {v} nach der
gleichen Strategie

e bei Backtracking (in die Breite? des Suchbaums): se-
lektiere aus V' nach obiger Strategie die beste Variable
w und gehe mit V" := V' U {v} in die Tiefe.

Abbildung 1: Belegungsstrategie

'Natiirlich findet die Auswahl der mdglichen Werte in den Grenzen des aktuell gegebenen Constraint-
Solving, also der konkreten Propagation, statt (siehe auch Abschnitt 5).

2 Tiefe und Breite des Suchraums beziehen sich hier auf die iibliche Darstellung des Suchbaums, nach der
die Suche von oben nach unten die Variablen belegt, so dass jedes Blatt eine Lsung representiert, und in der
Breite des Baums (von links nach rechts) die Alternativen besucht werden.
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3.2 RTTM,

Der grundlegende RT'TM-Algorithmus sieht also wie folgt aus: Abbildung 2 beschreibt ihn als
Prolog-Pridikat. select_var(Vars,V,Max,Rest) selektiert aus der Liste Vars die Variable V
mit ihrem Doménen-Maximum Max entsprechend obiger Selektionsregel. Rest ist Vars ohne
V. Die Liste Pres ist die Liste der Variablen, die schon als die besten selektiert und untersucht
wurden.

rttm0 (Vars) :- walk(Vars,[]).

walk(Vars,Pres) :-
select_var(Vars,V,Max,Rest),
( % depth
V = Max,
append (Pres,Rest,All),
walk(All, [1)
; % breadth
walk(Rest, [VIPres])
).
walk ([1,[1).

Abbildung 2: rttm0

3.3 RTTM;: 1. Optimierung

Das Problem von RT'T'M)j ist, dass es tatsichlich alle moglichen Permutationen der Variablen
durchprobiert. Das muss aber nicht sein.

Wir beobachten, dass bei der Belegung der Variablen irgendwann ein Punkt erreicht ist,
bei dem alle ,noch zu belegenden“ Variablen (die aus V' bzw. [V|Pres]) schon belegt sind
(durch Propagation). Der Algorithmus permutiert dann iiber die Reihenfolge der restlichen
Variablen, ohne dass dadurch eine neue Losung generiert wird.

Wir schneiden die Suche und Permutation hier entsprechend ab. Das ist sehr einfach,
da wir ja immer die Variable mit der grofiten Doméne selektieren, und wenn deren Doméne
einelementig ist, ist sie und alle restlichen Variablen instantiiert.

3.4 RTTM,;: 2. Optimierung

Eine weitere Optimierung, die zweite, ergibt sich aus einer Verallgemeinerung dieser Idee.

Wir benutzen im folgenden einige Abkiirzungen: (0) bezeichne den Zustand 6 € © =
{z,y,2,0'} des Constraint-Netzwerks, ¢ := 1) die Belegung der Variablen ¢ mit dem Wert
¥, (a) ¢:=1 (B) den Ubergang des Constraint-Netzes vom Zustand « in den Zustand
durch die Variablenbelegung (und natiirlich Propagation). Fiir einen Zustand 6 € © bezeichne
0(7) den Wert des Terms 7 im Zustand 6. Auflerdem ist dom(¢) die Menge der Werte, mit
denen ¢ noch belegt werden kann. Das ist eine Funktion (je)des Constraint-Solvers.
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Betrachten wir folgende Situation: gegeben zwei Variablen ¢ und b und folgende Belegung:
() a:= max(dom(a)) (y) b:= max(dom(b)) (z)

Auflerdem gelte
z(max(dom(d))) = y(max(dom(b)))

Wir nennen a¢ und b in diesem Fall unabhdingig. Man beachte hier, dass zwischen a :=
max(dom(a)) und b := max(dom(b)) nichts passiert! Konkret ist das bei unserem Algorithmus
die Situation dass walk ,in die Tiefe geht.

Unsere Annahme ist nun, dass wenn ¢ und b unabhéngig sind, in der umgekehrten Situa-
tion (der Algorithmus ist durch Backtracking in den Zustand z zuriickgekommen)

() b:=max(dom(b)) (¢') a:= max(dom(a)) (z')

gilt:
y'(max(dom(a))) = z(max(dom(a)))

Diese Annahme wollen wir Unabhdngigkeitsannahme nennen und darauf gleich nochmal
zuriickkommen.
Wenn diese Annahme gilt, dann gilt aber auch?

z=2

und damit insbesondere, dass alle weiteren Belegungen, die nach z durchgefiithrt werden,
genauso (nachdem sie ja immer nach derselben deterministischen Strategie erzeugt werden)
nach 2z’ durchgefiihrt werden und damit hier derselbe Such-Teilbaum nochmal erzeugt wird.

Und deshalb kénnen wir hier wiederum abschneiden: wir merken uns nach jeder Variablen-
belegung die davon unabhéngigen Variablen und verhindern bei der umgekehrten Belegung
auf derselben Ebene des Suchbaums die nochmalige Beriicksichtigung der entsprechenden
Variablen.

4 Diskussion

4.1 Unabhéingigkeitsannahme und Propagation

Die Unabhéngigkeitsannahme ist plausibel. Beweisidee:

Gegeben wie oben unabhingige Variablen a und b: (z) a := max(dom(a)) (y) b:=
max(dom(b)) (z) A xz(max(dom(d))) = y(max(dom(b))). Angenommen nun, die Un-
abhingigkeitsannahme gelte nicht, in

() b:=max(dom(b)) (') a:=max(dom(a)) (z')

gelte also:
y'(max(dom(a))) # x(max(dom(a)))

Dann gibt es zwei Moglichkeiten:

30Obwohl das nicht unmittelbar einleuchtend ist, ist es doch nicht schwierig: anhand z.B. des CLP-Kalkiils
aus [6], sieht man gleich, dass die entsprechenden Formeln logisch dquivalent sind.
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1. y'(max(dom(a))) < z(max(dom(a)))
Dann aber hitte b := max(dom(b)) eine Propagation verursacht, die mit a :=
z(max(dom(a))) inkonsistent wire und dann wire auch die erste Belegung geschei-
tert und damit a und b ohnehin nicht unabhingig (auf dieser Ebene, da es diese Ebene
ja dann nicht mehr gébe).

2. y/(max(dom(a))) > z(max(dom(a)))
Das wiirde aber bedeuten, dass durch Instantiierung einer Variable die Doméne einer
anderen des Constraint-Netzes vergroflert wird, und das gibt es nicht.

Zwei Variablen konnen in obigem Sinne nur dann unabhingig sein, wenn sie unmittel-
bar hintereinander belegt werden. Das bringt ein Problem mit sich: es wird damit schwierig,
RTTM mit anderen Verfahren zu kombinieren, die andere Variablen-Selektionsstrategien ver-
wenden. Hier miissen weitere Untersuchungen ansetzen.

Generell stiitzt sich unser Verfahren stark auf gute Propagation. Wir miissen noch theo-
retisch untersuchen, welche Voraussetzungen (welche Art von Konsistenzen, etc.) unser Al-
gorithmus benétigt, um den Suchraum optimal einschrinken zu kénnen.

4.2 Ein Beispiel: Gairtnereiplanung

Fiir uns ist vor allem das Problem der Géartnerei-Planung interessant, die vorliegende Arbeit
ist ja aus der Beschiftigung damit hervorgegangen. Neben anderen ist die Belegung von
Gewichshiusern ein zentrales Teilproblem der Gértnerei-Planung. Sie sieht grob wie folgt
aus.

Gegeben sei eine Menge P = {1, ...,n} von Pflanzungen. Jede Pflanzung p € P ist definiert
durch einen Startzeitpunkt s, € S C N, eine Dauer d, € D C N und Platzbedarf r, €
R C N. Auflerdem sind gegeben eine Menge H = {1,...,m} von Gewéchshiusern und jedes
Gewichshaus h € H ist definiert durch eine Fliche I, € L C N. Nachdem Pflanzungen
teilbar sind (eine Pflanzung kann auf mehrere Gewéchshiuser verteilt werden), miissen wir
auch noch festlegen, wieviel Fliche jedes Gewichshauses auf welche Pflanzung entfillt: fiir
jede Pflanzung p € P und jedes Gewichshaus h € H einen Wert ¢,;, € T'C N.

Hier muss fiir jedes Gewichshaus die Bedingung gelten, dass die Belegung mit (Teilen
von) Pflanzungen zu keiner Zeit die verfiigbare Fliche iiberschreiten darf. Wir benutzen das
beliebte Constraint cumulative*:

Vh € H : cumulative((sy)pep, (dp)pep, (tp,n)pep; In)

Auflerdem muss der Platz der Teilpflanzungen einer Pflanzung p genau den Platzbedarf
dieser Pflanzung ergeben:

Vpe P: Zt,h:rp
heH
‘Formal: Gegeben ein Tupel (si,...,s,) von Startzeitpunkten s; : S C N, ein Tupel (d1,...,d,) von
Laufzeiten d; : D C N, ein Tupel (r1,... ,ry) von Verbrauchswerten r; : R C Nund ¢ : T C N, die Verfiigbarkeit
der gemeinsamen Ressource, dann bezeichnet cumulative((si,... ,8n), (d1,... ,dn), (r1,... ,70),t) die Menge
{((51, coey8n), (diy. s ydy), (r1, ... yTR),t) € (S™ X D™ x R™ x T)|Vk € [minie[l,n]{si},maxie[l,n]{si + d@}] :
a; i S t}

Eje[l,n]|s]-§k/\k§s]-+
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Die Modellierung als CSP erfolgt direkt: fiir alle Werte sp,dp, 7,0, und ¢, eine logi-
sche Variable. Obige Bedingungen konnen direkt als Constraints hingeschrieben werden: wir
benutzen cumulative und das Gleichheitsconstraint #= der endlichen Doménen.

Ein konkretes Problem wird spezifiziert durch Belegung der Variablen fiir r, und /;, und
durch Belegung, Bereichsbeschrinkung oder sonstige Bedingungen (z.B. Verkniipfung von
zwei Pflanzungen 4 und j durch das Constraint s; #= s; + d;) der Variablen fiir s,,d, und
evtl. sogar ¢, ;. Eine konkrete Belegung aller Variablen ist dann eine Losung des konkreten
Problems.

Sehen wir uns noch ein konkretes Beispielproblem an, das wir Referenzbeispiel nennen
wollen: Abbildung 3. Wir geben das Problem der Ubersichtlichkeit halber in unserer Pro-
blembeschreibungssprache als Prolog-Fakten an.

requests ([
request(rosel,[_,_1,100,100,9..10,_),
request(asterl,[_,_]1,50,100,22..25,4),
request (aster2,[_,_1,200,A,6..7,_),
request (kohl1,[_,_1,200,108..110,13..15,_),
request (begoniel,[_,_1,30,115,19..20,_)
D.

greenhouses ([ greenhouse(a,100), greenhouse(b,200) 1).

Abbildung 3: Referenzbeispiel

Ein Gewiichshaus wird hier spezifiziert durch einen Term greenhouse(h,l};), eine Pflan-
zung durch einen Term request(p, [tp.a,tp v, 7p; Sp, dp, €p). €, bezeichnet den Endzeitpunkt
einer Pflanzung p und wird durch das Constraint e, #= s, + d,, realisiert.

Hier sehen wir auch Beispiele fiir die oben erwéhnten Einschrinkungen der Variablen:
die Pflanzungen asterl und aster2 sind iiber die gemeinsame Variable A zeitlich verkniipft,
droser und andere sind bereichsbeschriankt®, sposer ist instantiiert. Alle tp n und die meisten
ep sind an keine zusétzlichen Bedingungen gebunden.

4.3 Komplexitidt und Vollstindigkeit

Unser Verfahren kann fiir die beschriebenen Probleme den Suchraum gegeniiber trivialen
Verfahren erheblich einschranken. Das gilt u.a. dann, wenn die Anzahl der méglichen Werte
der Variablen (das Maximum der Groflen der Wertebereiche) sehr viel grofier als die Anzahl
der Variablen ist. Wie gesagt ist gerade diese Eigenschaft oft bei konkreten Anwendungen
gegeben. Im schlechtesten Fall, wenn also die Optimierungen von RTTMs nicht zum Tragen
kommen, enumeriert Reduce-To-The-Max alle moglichen Permutationen der Variablen (nicht
aber ihrer Werte)!

In der Praxis zeitigen aber gerade die Optimierungen enorme Reduktionen des Suchraums.
Empirisch ergeben sich fiir das Referenzbeispiel folgende Ergebnisse®:

5Ein Term a..z steht in CLP {iblicherweise fiir einen FD-Bereich.
®Die Ergebnisse des Referenzbeispiels sollen hier nur einen Eindruck vermitteln, wie weit RTTM den
Suchraum einschrinken kann.
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e Es hat potentiell einen Suchraum von ungefihr 102

e RTTM, generiert hierfiir noch 10! ~ 3.6 * 105 Losungen’. Davon sind aber nur 32
unterschiedlich!

e RTTM,; erzeugt noch 992 Losungen,
e RTTM, gerade noch 68.

Andere empirische Untersuchungen ergaben entsprechende Ergebnisse. Konkret hiingt die
Komplexitit des Algorithmus, ndmlich die Zahl der erzeugten Losungen, von der Problem-
modellierung und der Implementierung der verwendeten Constraints ab. Das verbietet zum
Teil eine genaue theoretische Analyse.

Offensichtlich ist RTTM unvollstindig in dem Sinn, dass nicht alle moglichen Variablen-
belegungen enumeriert werden. Das aber ist ja gerade unser Ziel: nidmlich nur diejenigen
Variablenbelegungen zu erzeugen, die korrekte und gute Losungen ergeben. Die Lésungen
sind wie gesagt genau dann gut, wenn es fiir das Problem gut ist, Zuordnungen in maximal
groflen Einheiten zu haben.

Leider macht es keinen Sinn, RT'TM perfekt zu machen, in dem Sinne, dass er fiir das Re-
ferenzbeispiel nur die 32 verschiedenen Losungen generiert. Dazu miissten nédmlich jeweils alle
schon belegten Kombinationen gespeichert und entsprechend iiberpriift werden, was offenbar
exponentiellen Aufwand bedeutet. Einfacher ist es auch hier (in der Logikprogramierung),
den berithmten Trick der Dynamischen Programmierung: die Memoisierung (z.B. [14, 3]) zu
verwenden.

4.4 Mogliche weitere Anwendungen

Natiirlich ist Géartnereiplanung nicht die einzige Anwendung, fiir die Reduce-To-The-Max
geeignet ist. Wie gesagt, kommen alle Multi-Ressourcen-Probleme, bei denen sowohl Aufga-
ben als auch Ressourcen geteilt werden koénnen in Betracht, insbesondere solche, bei denen
moglichst grofie zusammenhéngende Einheiten gefunden und zugeordnet werden miissen. Wir
haben oben bereits andere mdogliche Einsatzgebiete genannt: Verschnittprobleme, Lagerhal-
tung, Transport- und Flussprobleme und Investitionsprobleme. [1] nennt unter dem Stichwort
Scheduling with Continuous Resources noch weitere.

Natiirlich ist Géartnereiplanung nicht die einzige Anwendung, fiir die Reduce-To-The-Max
geeignet ist. Wie gesagt, kommen alle Multi-Ressourcen-Probleme, bei denen sowohl Auf-
gaben als auch Ressourcen geteilt werden konnen in Betracht. RT'TM reduziert dann fir
genau die Probleme, bei denen moglichst grofie zusammenhéingende Einheiten gefunden und
zugeordnet werden miissen, die Suche auf die Moglichkeiten, bei denen jeweils genau die
groftmoglichen Einheiten belegt werden. Wir haben oben bereits andere mégliche Einsatzge-
biete genannt: Verschnittprobleme, Lagerhaltung, Transport- und Flussprobleme und Inve-
stitionsprobleme. [1] nennt unter dem Stichwort Scheduling with Continuous Resources noch
weitere.

Wir kénnen uns aber auch ein unter unseren Voraussetzungen bisher ungenanntes An-
wendungsgebiet vorstellen: Scheduling von Computer-Prozessen. Diese benutzen offenbar ([1])
immer die Grundbedingung der Unteilbarkeit von Prozessoren. Wir denken aber an eine mehr-
stufige Modellierung: auf einer hoheren Ebene betrachten wir einen Prozessor tatséchlich als

"Das Teilproblem des CSP, fiir das wir maximale Belegung erreichen wollen, ist hier gegeben durch die 10
Variablen ¢, 5.
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teilbar. Dieser Ansatz entstammt der Beobachtung, dass heutige Workstations virtuell ja
auch zu einer Zeit mehr als einen Prozess ausfithren kénnen. Damit kénnte man auf der
héheren Ebene grobe Prozessor-Zuordnungen planen, die Prozessen Anteile an Prozessor-
zeit zuweist. Auf einer niedrigeren Ebene miisste man dann aus dem groben Plan konkrete
Task-Umschaltungen generieren.

5 Zusammenfassung und Ausblick

In diesem Artikel haben wir einen Algorithmus vorgestellt, der fiir spezielle Probleme der dis-
kreten kombinatorischen Optimierung, Multi-Ressourcen-Probleme, bei denen sowohl Aufga-
ben als auch Ressourcen geteilt werden koénnen und mindestens eins von beiden in moglichst
groflen Einheiten zugeordnet werden soll, den zwar endlichen aber in der Eingabegrofie ex-
ponentiellen Suchraum derart einschrankt, dass nur noch gute Losungen enumeriert werden.
Die beschriebene neuartige Belegungsstrategie, nicht iiber die Doménen der Variablen zu ite-
rieren, sondern iiber die Reihenfolge ihrer Belegung, ergibt zusammen mit den entwickelten
Reduktionen unnétiger Permutationen einen im empirischen Durchschnittsfall sehr effizienten
Algorithmus. Obwohl die Begriindung fiir diese Effizienzsteigerung fast sofort evident ist, soll
neben empirischen Studien vor allem der geplante formale Beweis dieses Ergebnis erhérten.

Neben unserem FEinsatzgebiet der Gértnereiplanung, deren schwerwiegendstes Teilpro-
blem der Flichenbelegung wir kurz dargestellt haben, ergeben sich viele weitere interessante
Einsatzgebiete fiir RT'TM.

Zu den wichtigen anstehenden Arbeiten zidhlen wir die genauere theoretische Untersu-
chung der Eigenschaften und Voraussetzungen unseres Verfahrens, sowie mégliche Verbesse-
rungen und Verallgemeinerungen, potenziell in einem abstrakteren Zusammenhang wie dem
in [12] angedachten. Fiir interessant halten wir auch die oben erwihnte Betrachtung von Pro-
blemen des Prozessor-Schedulings unter unseren erweiterten Rahmenbedingungen. Auf diese
Fragestellungen werden sich weitere Untersuchungen konzentrieren.
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Abstract

An increasing number of applications of information technology is characterized by
the need for sophisticated methods of knowledge-based problem solving. Hence, though
most of the recent software systems are written in traditional programming languages
there has been increasing awareness of the demand for more abstract and declarative
languages.

In this paper, we will present a multi-stage framework for transforming object-oriented
domain models, as they can often be found in information systems, into more declarative
constraint logic expressions to solve complex problems. This framework is tailored to
the needs of distributed constraint satisfaction among several agents. We will exemplify
the usage of our concepts by following a real-world case study in medical appointment
scheduling.

1 Introduction

An increasing number of industrial and administrative applications of information technology
is characterized by the need for sophisticated methods of problem solving, such as planning or
scheduling. Hence, though most of the recent software systems are written in traditional pro-
gramming languages, like C(++), Java or Visual Basic, there has been increasing awareness
of the demand for more abstract and declarative languages, especially in knowledge-based
problem solving. Constraint logic programming (CLP, [10, 2]) is a very successful representa-
tive of these programming paradigms. Nevertheless, practice has proven it to be utopian to
expect a general change in commercial software development customs. Therefore, a hybrid
approach to these application problems is necessary, marrying conventional programming
style and domain representations with more sophisticated knowledge-based paradigms for
problem solving.
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Since domain knowledge and models are often encoded into (relational) databases and
conventional class/object models, we propose an approach to transform such specific domain-
dependent models to more generic CLP expressions that can be used for solving complicated
problems. Several papers, mostly application-oriented, mention a specific transformation of
real-life data to more abstract CLP expressions (rf. e. g. to [3, 7]). In this paper, we do
not propose such a specific transformation process. Also, we do not propose a generic auto-
matic transformation process from all kinds of object models to CLP expressions. Rather,
we present a generic transformation framework that ensures that domain-dependent trans-
formation procedures are integrated to form a unique process with well-defined interfaces to
the client program, e. g. agent. Our transformation framework also differs in its strict design
for applicability in collaborative problem solving, i. e. problem solving among autonomous
intelligent agents that share the common goal to find consensus.

In section 2 we will briefly introduce our approach to collaborative problem solving in-
cluding the short description of our main protocol for distributed constraint satisfaction. A
major part of this protocol is an efficient procedure for transforming traditionally encoded
domain models to exchangeable constraint representations. After a short overview to the
transformation framework in section 3, section 4 will present a domain model that can be
found very often in information, control and decision support systems, like ERP or workflow
systems. The sections 5 and 6 will then detail the main contribution of this paper, introducing
constraint factories and constraint objects as key concepts in our transformation framework.
Despite the generality of our concepts, we will use a specific problem in medical appointment
scheduling to show the practical usefulness of our proposal. Section 7 will apply the trans-
formation framework to a case study within the research project ChariTime that aims at
designing, realizing and evaluating a system of autonomous agents that try to negotiate on
medical appointments. We will finish our paper with concluding remarks and a short glimpse
on future work.

2 Collaborative problem solving

Many problems in managing business processes, like allocating and scheduling tasks and
resources, can be adequately modeled as constraint satisfaction problems (CSPs, [9, 12]) on
finite domains. To put it into a nutshell, CSPs consist of a set of variables, each possessing
a certain set of possible values, and a set of restricting constraints. The task is then to find
for each variable one value from the variable’s set of possible values such that all constraints
are satisfied.

All problems modeled this way can be solved by a monolithic CLP solver, like ECL'PS®
[13]. Though this possibility exists in principle, it is often not practicable in real settings.
Traditional monolithic systems often scale purely in measure of process instantiations and
they usually ignore the problem of restricted information distribution. The information on
variables and constraints is spatially distributed among several organizational units. In case
of a monolithic solver, one would have to collect all the information from its several sources,
transfer it to the solver, solve the problem and again distribute the results of optimization
among the different users. Hence, even in case of a central optimizer, one has to cope with
communication and information consistency problems. There are other, much stronger argu-
ments for distributing the solution procedure of real-life CSPs to several entities, including
efficiency, privacy issues and responsiveness. More on this can be found in [5].
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Figure 1: Coarse Overview to the Consensus Finding Protocol

Despite the advantages of distribution, such systems also have major disadvantages. The
complexity that has been saved within the several solvers is transferred to the collaboration
process. Due to this, investigations on todays distributed solver systems often report poor
optimization results or vast communication overhead. Concepts for architectures of agents
and multi agent systems that support dynamic reconfiguration of the system structure to
cope with this overhead can be found in [6]. In [4] we propose a powerful consensus finding
protocol for collaborative problem solving that is related to research in distributed constraint
satisfaction [14, 8]. This protocol is transparent to the current agent system configuration and
nevertheless efficient. Transparency means that in the case of collaborative problem solving
it should be the same whether the constraints between subproblems are internal to a unique
agent or externally distributed among several agents. The consensus finding protocol should
allow for both. For efficiency, the protocol shall reduce communication effort by preventing
exhaustive asynchronous search for solutions and shall improve results by making decisions
more well-informed.

Figure 1 provides a coarse overview to this protocol. It shall not be discussed in detail,
but one can easily observe that it uses three main phases of negotiation. The first two of
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these phases strongly rely on the possibility to exchange variable and constraint information
efficiently between agents. Both on the requester side and on the provider side agents use
the exchanged variable and constraint information to compute locally good answers for the
next negotiation round. In the next sections we will discuss how an agent can transform its
domain knowledge to constraint objects that can easily be exchanged between neighbors and
also easily transformed to CLP expressions for using them in local constraint solvers.

3 Overview to the framework

The task of an agent involved in a consensus finding protocol is to make rational decisions
on how to answer queries, proposals, requests, agreements, refusals and other messages. In
our setting, these decisions are made with the help of constraint logic programming. To
use CLP, we have to assume the existence of a problem model appropriate for solving the
problem by CLP. Usually, pure declarative CLP problem models consist of a set of variable
declarations together with a set of constraints both denoted by a specialized form of an
enriched first order logic calculus. We will not detail here the usual additional demand for
an operational specification of a labeling procedure. Rather, we will focus on the problem
to derive declarative CLP expressions by transforming the above described domain model
appropriately. Figure 2 provides an overview to the whole transformation framework.

The starting point of transformation is the object-oriented domain model. This domain
model is investigated by domain-dependent constraint factories that use the knowledge en-
coded in the domain model to produce several constraint objects. These constraint objects
are exchangable and can be used as a basis for the before-mentioned consensus finding pro-
tocol. Constraint objects provide a method ToCLPString that can be finally used to produce
valid CLP expressions. In the following section we will detail this transformation framework
further.

4 Domain models

In typical information, control and administration systems the data and domain knowledge
is not stored in a format that is directly accessible for Al approaches, e. g. rule-based sys-
tems, heuristic search or constraint programming. The formats are usually not rule-based,
deductive or case-based in nature, but mostly relational and more seldom, but increasingly,
object-oriented. One could try to permanently transform this kind of commercially popu-
lar representations to representations that are more easily accessible for AI methods. The
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main problem of this approach lies in maintenance. System administrators are usually not
willing to administrate several heterogeneous data collections with different representations.
Another problem is interoperability with legacy systems and third-party systems.

Hence, the approach presented in this paper does not propose to permanently transform
relational or object-oriented domain models to Al representations, but to do online transfor-
mation in case of a current need. In our approach we are using UML notation [11] to analyze
and design domain knowledge. Figure 3 shows a simplified example for such an object model.
It is intentionally created on top of a very abstract domain ontology that describes relations
of different organizational units playing the roles of providers of and requesters for services.
The network of providers, requesters and connecting services underlies a variety of constraints
that are divided into constraints related to time slots and constraints associated with other
resource and capacity limits.

All collections of objects (usually 1-n aggregations) are denoted explicitly in the model
because these collections play an important role in our approach to transformation. Collec-
tions are denoted by plural wording. The root of the domain object model is an object called
Domain. It contains a collection of organizational units each of which can again subsume sev-
eral organizational units. This relation encodes the hierarchical structure that can be often
found in human organizations. The OrgUnit is the central object in our model. In our medical
appointment scheduling problem wards, diagnostic units, patients and so on are represented
by organizational unit objects. Each organizational unit contains a collection of TimeSlot
objects that can have different semantics according to the role of the attached organizational
unit. For example for providers these objects represent off-times and other periods of time
that influence the availability calendar of the provider but do not need working resources.
For requesters, these objects determine desired periods of time for service.

In addition to the concrete periods of time, there are abstract rules for time periods. These
are encoded by TimeRule objects. A common example for a time rule is “every Monday from

69



7 AM to 11 AM is an off-time”. If applied to a concrete time horizon this rule will produce
a certain collection of concrete TimeSlot objects. Organizational units also possess several
restricting values represented by Limit objects. A typical example is a restriction on the
number of services that can be provided on each day.

ServiceType objects are used to encode the available services at a providing organizational
unit. They are also subject to restrictions encoded in limits and define the functionality of
a service provider. They also contain standards for typical values of services like estimated
duration, estimated resource usage and so on.

All the named objects represent constraints or organizational relations among constraints.
The decision variables of our scheduling problem are encapsulated in Service objects. To use a
common metaphor in agent-oriented development, our notion of services denotes contracts in
different states, like open, requested, committed and so on. In case of a committed contract,
both the requester and the provider(s) keep track of this contract by inserting an appropriate
Service object into their Services collection by building a customized copy of the ServiceType
object. Hence, services at provider side represent a major part of the calendar, and services
at requester side represent some kind of simple workflows. To further the workflow metaphor,
services are allowed to be related by a given partial order.

5 Constraint factories

An important part of the mentioned transformation is the knowledge where to collect the data
from the domain model to form a declarative problem model. This knowledge is of course
domain-dependent and hence differs from application to application and has to be encoded
in some kind of program. One significant idea of our approach to transformation is not to
hardwire this knowledge within the agent, but to encapsulate it into so-called constraint
factories. Constraint factories are dynamically loadable components, that fulfill the following
simple IDL interface.

interface IConstraintFactory

{
HRESULT Init ([in] IDomain *domain, [in] long orgunitid);
HRESULT SetServices ([in] ICollection *services);
HRESULT CreateContext ();

HRESULT ProduceConstraintObjects ([out, retval] ICollection **objects);
s

Each problem solving agent can posses an arbitrary number of different constraint factory
instances and types. Using constraint factories is easy for an agent. Prior to first usage,
each constraint factory is initialized with interface access to the root node of the agent’s
domain model by calling Init. This initialization links the factory to the proper point in the
object model and equips it with domain information that is always up-to-date. In constraint
satisfaction one important thing to specify are the constrained variables. In our framework,
these decision variables are encoded in Service objects. Hence, the variable specification is
done via the method SetServices. Finally for initialization, the agent calls CreateContext
to force the constraint factory to build its production context, for example by exploring the
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given domain model and the given variables. The importance of this context will be explained
in the next section.

After initialization, the agent can simply call the ProduceConstraintObjects method
for commanding the factory to produce a proper collection of constraint objects. Every con-
straint factory knows on its own what parts of the domain model have to be investigated
to produce proper constraint objects. Because of the monotony of constraint sequences, the
agent can simply traverse its constraint factories without even knowing about their purpose
and collect the resulting constraint objects. This is the big advantage compared to hardwired
transformation within the agent. Because constraint factories are dynamically loadable com-
ponents, the set of constraint factories acquainted to an agent can even change dynamically.

6 Constraint objects

In a monolithic, centralized problem solver it would be possible to realize constraint factories
that directly produce CLP expressions, but ChariTime is purposed to be a distributed system.
To support the consensus finding protocol briefly mentioned in section 2, agents have to
exchange knowledge on variables, domains and constraints. CLP expressions, especially from
the finite domains constraint system, are not directly suitable, since they usually contain
implicit contextual knowledge that cannot be derived from the pure CLP expressions.

Here is a typical example: CLP problem models in scheduling usually assume a certain
discrete scheduling horizon, often starting from zero and ending at a however found upper
bound. Additionally, they assume a certain, fixed granularity of the scheduling horizon that
is determined by the size of the minimum necessary time unit. For example, one day with
a scheduling granularity of 15 minutes would imply a scheduling horizon of [0,...,96]. If all
variables and constraints were defined using this horizon the situation would be consistent.
But variables and constraints are distributed among several agents, and different variables
and constraints may imply different scheduling horizons. Hence, the contextual information
on absolute time points and absolute granularity underlying the horizon has to be transfered
together with the set of constraints such that the agent receiving variable and constraint
information can deduce the underlying horizon.

In our framework, so-called constraint objects are responsible for encapsulating this kind
of contextual information. They are designed to contain as much information as necessary to
make clear the semantics of the transfered variables and constraints to the receiving agent,
but not more. The receiving agent shall not have insight on facts in the domain model of the
sending agents that have nothing to do with the transfered information. Therefore, constraint
objects also have a security and privacy purpose in constraint communication. Constraint
objects are as well as constraint factories realized as dynamically loadable components. All
constraint objects implement the following IDL interface, which is derived from an interface
for streamable objects.

interface IConstraintObject : IStreamable
{
HRESULT GetHorizon ([out] DATE *mindate,
[out] DATE *maxdate,
[out] long *granularity);
HRESULT UpdateHorizon ([in, out] DATE *mindate,
[in, out] DATE =*maxdate,
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[in, out] long *granularity);

HRESULT ToCLPString([out, retval] BSTR *string);
s

This interface ensures that every constraint object implements the ability to determine
its minimum absolute scheduling date (including time), its maximum absolute scheduling
date and its granularity. The according set of methods is used by a constraint factory to
adjust the horizon of the currently produced constraint objects correctly by traversing them.
UpdateHorizon pushes the minimum date to its minimum over all constraint objects, analo-
gously for the maximum date and the granularity is successively set to the greatest common
divisor of all granularities. This information is stored in every constraint object.

Similar to constraint factories, constraint objects need to know which variables they have
to restrict. In our framework, all constraint objects are defined on Service objects. This may
not always be the case, but it is in our applicational setting. Nevertheless, we handle this as
a special case and introduce another inherited interface allowing the definition of a Service
collection to be restricted by the constraint object.

interface IConstraintServices
IConstraintObject
{
HRESULT AddService ([in] IService *service);
HRESULT SetServices ([in] ICollection *services);
};

With the help of this interface constraint factories can set the definition set of constraint
objects. Constraint factories directly hand over their service collections, received in the
initialization phase described above, to the constraint objects. Some constraint objects need
a collection of fixed arity, but most accept an arbitrary arity.

After adjusting the horizon correctly and indicating the set of affected Service objects,
the method ToCLPString can be used to produce a string containing a sequence of arbitrary
CLP expressions that describe the meaning of the constraint object. This is also shown by
figure 2. To make variable names in CLP expressions unique for the whole system, globally
unique identifiers (GUIDs) are used. The CLP representation of the beginning of a certain
time slot is for example given by T_F927FDA0O-A421-11d3-9E6D-00A024AF15AE begin. For
briefness, we will use shorter IDs in the following examples. The CLP expressions produced
by the ToCLPString-method of constraint objects can directly be concatenated and used for
solving the specified problem with a traditional solver.

7 Case Study

Scheduling patients is a promising application for CLP and is currently used as a case study by
several researchers from Humboldt University and Technical University Berlin in cooperation
with the cardiological clinic of Charité Berlin, Europe’s biggest hospital. The cardiological
clinic of Charité consists of five wards with a capacity of altogether over 80 patients, four
outpatients’ facilities, in which different types of medical consulting are done in parallel, and
eight diagnostic units, some of which with several workplaces. The diagnostic units perform
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over 100 diagnostic examinations each day. These examinations are requested by the wards,
the outpatients’ department and other clinics of Charité.

The present problem is the coordination between the requesting and serving units. Spa-
tial and organizational distribution of the named units results in distributed knowledge,
distributed control and hence suboptimal patient throughput and resource usage. As many
industrial and administrative planning and scheduling problems, this problem can be ex-
pressed by a CSP on finite domains. Considering all the arguments for collaborative problem
solving given in section 2, we have decided to design, realize and evaluate a truly distributed
multi agent system, which is supposed to run on 25 to 30 computers all over the whole
cardiological clinic. The system shall be local, flexible and permanently active to allow the
dynamic allocation of actors and resources to diagnostic tasks, while coping with failures and
emergency cases. We have modeled the given problem as a collaborative problem solving
task among autonomous but benevolent agents. In the following, we will exemplify the use
of our transformation framework in this case study.

The object-oriented domain model of ChariTime directly corresponds to the one shown
by figure 3. There are of course many other entities representing further information on
organizational units and services, but the ones important for the pure scheduling problem
can be found in the figure. Constraint factories and constraint objects are realized using
Microsoft’s distributed component object model (DCOM, [1]).

Prior to requesting a set of appointments, a requester specifies certain constraints, like
the partial order and desires for appointments. The requester uses a constraint factory to
produce a set of constraint factories of the following types. For a detailed introduction to the
used types of constraints please take a look at [5].

IConstraintPatientDesires Ensuresa domain for the begin variables of the affected Service
objects. This domain directly corresponds to patient desires for appointments.

T_3_begin::[2..16,19..33]

IConstraintPatientBefore Ensures directed order between the two affected Service objects.

T_3_begin + T_3_duration #<= T_4_begin

IConstraintPatientCorrectSchedule Ensures non-overlapping of all affected Service ob-
jects representing the appointments of a single patient. This constraint object encodes
the “atomic character” of the “resource” patient.

cumulative ([T_3_begin,T 4 begin], [T_3_duration,T 4 duration], [1,1], 1)

We will take a closer look at the reasoning process necessary for a provider (a diagnostic
unit) to decide whether and when to schedule a set of requested appointments. The request
for scheduling a set of appointments reaches the provider via a set of Service objects each
describing the demand for a specific examination together with a set of constraint objects
restricting the choice of the provider. The task of the provider agent is then to derive all
constraints from its domain knowledge restricting the Service objects and hence to build the
solution space for scheduling the appointments. We have designed three types of constraint
factories to accomplish this task: a constraint factory defining basic domains and relations
among decision variables, a constraint factory for workplaces producing workplace-dependent
constraint objects and a resource factory ensuring the proper resource usage in the diagnostic
unit.
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The basic constraint factory explores the domain knowledge on the workplaces connected
to the diagnostic unit. This can be done by traversing the organizational structure on OrgUnit
objects in the domain model. The context (scheduling horizon) of this constraint factory
is determined by the desires of the patients. After precomputation, the factory produces
constraint objects of the following types.

IConstraintDiagUnitWorkplaces Restricts the workplace variable of the affected Service
objects to be from a certain domain of workplaces.

T_3_workplace::[0,1]

IConstraintDiagUnitTransformed Binds the begin variables of the affected Services objects
to transformed begin variables that support the choice among different workplaces in
the same diagnostic unit (alternatives).

T_3_begintrf #= T_3_begin + T_3_workplace * 96

IConstraintDiagUnitDays Binds the begin variables of the affected Service objects to ac-
cording day variables by equation constraints.

T_3_rest::[0..23], T_3_begin #= 24 * T_3_day + T_3_rest

After the basic specification of variables and their relations, a constraint factory for ev-
ery workplace is used to produce workplace-dependent constraint objects. The choice of
a concrete workplace for a service by labelling the T n_workplace variable entails a set of
conditional constraints, including the restriction to certain free time slots for automatic ap-
pointments, the service duration, setup times between services of the same type and the
calendar consistency. The information for these constraint objects can be found in TimeSlot,
Limit and Service collections connected to the OrgUnit object of the workplace. Workplace
constraint factories examine this information and build constraint objects of the following

types.

IConstraintWorkplaceTimes Ensures a workplace-dependent domain for the begin variables
of the affected Service objects. This domain directly corresponds to time slots available
for automatic appointments.

T_3_workplace #= 0 #=> T_3_begintrf::[7..12,18..35]

IConstraintWorkplaceDuration Defines conditional constraints, that bind duration vari-
ables of the affected Service objects to the choice of the workplace variables.

T_3_workplace #= 0 #=> T_3_duration #= 2

IConstraintWorkplaceSetup Ensures a workplace-dependent setup time between all pairs
out of the affected Service objects. Holds only in case of two services sharing the same
workplace.

(T_3_workplace#=0 #/\ T_4 workplace#=0) #=>
(T_3begin + T_3_duration + 5 #<= T_4_begin #\/
T4 begin + T_4_duration + 5 #<= T_3_begin)

IConstraintWorkplaceCorrectSchedule Ensures non-overlapping of all affected Service
and TimeSlot objects based on the transformed variables.

cumulative ([T_3_begintrf,15], [T_3_duration,2], [1,1], 1)
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Finally, a resource constraint factory produces constraint objects that ensure the proper
use of resources within the diagnostic unit taking into account already scheduled appoint-
ments. The information on this can be found in the Limit collection of the OrgUnit object
of the diagnostic unit and in the Service collections of the OrgUnit objects of its workplaces.
The resource constraint factory produces constraint objects of the following types.

IConstraintDiagUnitMaxPerDay Ensures that at most n day variables of the affected Service
objects are labeled with the same given value. Because of the usage of the original
day variables, services are affected by this constraint object independently from their
assigned workplace.

atmost (5, [T_3_day,T.-4_dayl, 2)

IConstraintDiagUnitCorrectSchedule Ensures that there is not more cumulated resource
usage by the affected Service objects than specified. This constraint object considers all
workplaces of a single diagnostic unit, since resources are assigned to diagnostic units
and not to single workplaces.

cumulative ([T_3_begin,T 4 begin], [T_3_duration,T 4 duration], [2,1], 2)

After having produced all constraint objects, the provider agent can either use the con-
straints delivered by the ToCLPString method to find a consistent schedule for the requested
appointments or can transfer the constraint objects to the requester to allow a further selec-
tion on requester side.

8 Conclusion

In this paper, we have presented a multi-stage framework for transforming object-oriented
domain models, as they can often be found in information, control and workflow systems,
into more declarative CLP expressions to solve complex problems. This framework is tailored
to the needs of distributed constraint satisfaction, since it allows for the dynamic extention
of the transformation knowledge by encapsulating it into constraint factories. The concept of
constraint objects provides a good foundation for constraint communication since it preserves
all the information needed to interpret the transmitted constraints, like information on the
scheduling horizon, but allows to obey privacy and security matters. The usage of this concept
set has been exemplified by applying it to medical appointment scheduling.

Though in our medical appointment scheduling example we often have almost a direct
correspondence between constraint objects and global constraints known from sophisticated
CLP languages, this is not necessary. Constraint objects may also produce more complicated
CLP expressions, for example defining high-level predicates or even whole CLP programs.
There is always a trade-off in finding the right balance between using constraint factories,
constraint objects and CLP expressions. To reduce complexity in the upper layers of our
multi-stage transformation framework one could transfer the complexity to more complex
CLP expressions, doing a lot of work for the upper layers. On the other hand, one could
only use very primitive CLP expressions and do all the transformation work in the upper
layers. This has to assessed depending on the domain. We plan to empirically assess the
right balancing for our application soon. The named constraint objects have been fully
implemented, the constraint factories are still under development. After having finished
this, we can start the overall evaluation of our approach to collaborative problem solving.
Forthcoming papers will report on our progress in this area.
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Uber Methoden des constraintbasierten Lésens von
Problemen der Stundenplanung

Hans-Joachim Goltz

GMD - Forschungszentrum Informationstechnik GmbH
GMD-FIRST, Kekuléstr. 7, 12489 Berlin
e-mail: goltz@first.gmd.de

1 Einleitung

Ein Stundenplan ist eine Zuordnung von Ereignissen zu Zeitpunkten bzw. Zeitintervallen, so
daf} die geforderten Bedingungen (Constraints) erfiillt sind. Bei dieser Zuordnung sind pro-
blemspezifische Bedingungen (Constraints) zu beachten. Neben den Bedingungen, die immer
erfiillt sein miissen und auch harte Constraints genannt werden, existieren auch Bedingungen,
die moglichst erfiillt sein sollen und als weiche Constraints bezeichnet werden. Seit langem ist
bekannt, dafl das Stundenplanungsproblem zu der Klasse der NP-vollstindigen Problemen
gehort (siehe z.B. [4]). Fiir die automatische Stundenplanung, die ein aktuelles Forschungsge-
biet ist, existieren verschiedene grundlegende Softwaretechniken und Ansétze (siehe z.B. [10]).
Die constraintlogische Programmierung (CLP) konnte in vielen Anwendungen zur Losung
komplexer diskreter Probleme sehr erfolgreich eingesetzt werde. Verschiedene CLP-Ansétze
werden beispielsweise in [1, 7, 8, 9, 11] diskutiert.

Ein Schwerpunkt unserer Forschungsarbeiten ist die Entwicklung von Methoden, Verfahren
und Konzepten fiir eine interaktive, automatische Stundenplanung, die in Universitdten und
Schulen angewendet werden konnen. Die Systeme der Stundenplanung sollen so flexibel sein,
dal Besonderheiten der Anwender beriicksichtigt und Constraints leicht geéndert werden
konnen, falls keine grundsitzliche konzeptionelle Anderung der Stundenplanung erforderlich
ist. Die constraintlogische Programmierung bildet die Grundlage zur Verwirklichung unserer
Forschungsziele. Fiir die Realisierung einer effizienten automatischen Losungssuche ist ne-
ben der Verwendung geeigneter Suchstrategien die Problemmodellierung von entscheidender
Bedeutung. Deswegen sind fiir uns die Entwicklung von Konzepten und Methoden der Model-
lierung von Problemen der Stundenplanung und Untersuchungen zum Einfluf} verschiedener
Problemmodellierungen auf die Losungssuche wichtige Forschungsschwerpunkte. Auch die
Entwicklung und der Vergleich verschiedener Losungsstrategien ist ein Bestandteil unserer
Forschungsarbeiten.

Im Rahmen unserer Forschungen entwickelten wir ein System fiir die interaktive, automati-
sche Stundenplanung an der Medizinischen Fakultit Charité der Humboldt Universitdt zu
Berlin. Als Implementationssprache wurde die constraintlogische Programmiersprache CHIP
(Version 5.2) der Firma COSYTEC aus Frankreich gew&hlt. Auch die grafischen Schnittstellen
wurden in CHIP implementiert. Neben den globalen Constraints erwies sich die objektorien-
tierte Komponente von CHIP besonders vorteilhaft fiir die Implementation.

Die Stundenplanung der Charité wird seit Sommersemester 1998 mit unserem System erzeugt.
Seitdem wurde das System kontinuierlich weiterentwickelt. Die Vorteile einer kombinierten
interaktiven und automatischen Stundenplanerzeugung konnten eindeutig nachgewiesen wer-
den. Die erzeugten Pline werden als HTML-Dateien ausgegeben und sind im Internet unter
http://www.first.gmd.de/plan/charite zu finden.
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Das Stundenplanungssystem besteht aus verschiedenen Komponenten. In [6] wird das Ge-
samtsystem vorgestellt. Auf ein Teilproblem, der Planung von Blockpraktika, wird dort nicht
eingegangen. In dieser Arbeit diskutieren wir Methoden zum Losen dieses Teilproblems. Im
nichsten Abschnitt wird eine kurze Problembeschreibung gegeben. Im 3. Abschnitt wird die
Modellierung der geforderten Bedingungen beschrieben. Anschliefend werden mogliche red-
undante Constraints angegeben. Losungsstrategien diskutieren wir im 5. Abschnitt. Fiir ver-
schiedene Methoden und 6 Beispiele werden dann Laufzeitergebnisse der Lésungssuche dar-
gestellt und ausgewertet.

2 Problembeschreibung

In der medizinischen Ausbildung miissen die Studenten relativ viele Pflichtveranstaltungen
absolvieren. Neben den Vorlesungen eines Semesters finden Seminare, Untersuchungskurse
und Praktika statt, die in Gruppen von bis zu 20 Studenten durchgefithrt werden. Dazu
werden die Studenten eines Semesters in Seminargruppen unterteilt. In bestimmten Studi-
enabschnitten miissen die Studenten Praktika verschiedener Féicher absolvieren, die in der
Regel jeweils an aufeinanderfolgenden Werktagen stattfinden, wobei die Anzahl der Tage
bzw. Wochen vorgegeben ist. Diese Praktika werden als Blockpraktika bezeichnet.

Der gesamte Stundenplan besteht aus verschiedenen Komponenten. Fiir die Planung kann
jede Komponente relativ unabhéingig betrachtet werden, wobei aber eine bestimmte Reihen-
folge einzuhalten ist. Zuerst sind die Vorlesungen fiir alle Semester zu planen. Anschlieflend
konnen dann fiir jedes Semester die Lehrveranstaltungen geplant werden, die in Seminar-
gruppen durchgefithrt werden, wobei die relevanten Vorlesungszeiten als “Sperrzeiten” zu
beriicksichtigen sind. Die Planung der Blockpraktika kann v6llig unabhéngig erfolgen, da
diese in vorgegebenen Wochen tageweise stattfinden.

Im folgenden betrachten wir nur die Planung von Blockpraktika. Diese Lehrveranstaltungen
finden in einem vorgegebenen Zeitraum statt und werden in Gruppen von bis zu 20 Studenten
durchgefithrt. Die Dauer der Praktika ist jeweils vorgegeben. Bei der Planung von Blockpraki-
ka sind nur die Tage zu bestimmen, an denen sie stattfinden sollen. Die zugeordnete Tageszeit
ist fiir die Planung nicht von Bedeutung. Ein gegebenes Praktikum ist von alle Gruppen oder
einer angegebenen Menge von Gruppen zu absolvieren. Als Praktikumseinheit oder Einheit
eines Praktikums bezeichnen wir im folgenden das Praktikum, das fiir eine bestimmte Gruppe
stattfindet. Folglich kann jedem Praktikum eine Menge von Praktikumseinheiten zugeordnet
werden.

Zwei Arten von Blockpraktika kénnen unterschieden werden: Wochen-Praktika und Tage-
Praktika. Den Wochen-Praktika sind eine bestimmte Anzahl von Wochen zuzuordnen. Wenn
mehr als eine Woche zuzuordnen ist, miissen diese Wochen aufeinanderfolgen. Diese Prak-
tika beginnen immer am ersten Werktag der Woche. Bei der Planung dieser Praktikums-
art werden Feiertage ignoriert. Folglich kann die Anzahl der Tage, an denen diese Praktika
tatséichlich stattfinden, unterschiedlich sein. Dagegen ist bei den Tage-Praktika diese Anzahl
fest. Den Tage-Praktika ist eine bestimmte Anzahl von aufeinanderfolgenden Werktagen zu-
zuordnen, wobei freie Tage (Wochenende, Feiertage) nicht mitgezéhlt werden. Praktika dieser
Art konnen an jedem Werktag beginnen. Es wird vorausgesetzt, daf es in jedem Zeitabschnitt
(mit einer Lénge, die der Dauer entspricht), in dem ein Wochen-Praktikum durchgefiihrt wer-
den kann, weniger als fiinf Feiertage gibt (d.h., weniger als Praktikumstage einer Woche). Die
wichtigsten Bedingungen fiir Blockpraktika sind auflerdem:
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1. die Praktikumseinheiten, die einer Gruppe zugeordnet sind, diirfen sich nicht iiberlap-
pen;

2. die Anzahl der Einheiten eines Praktikums, die zur gleichen Zeit stattfinden diirfen, ist
beschréinkt; diese Schranke muf} nicht fiir die gesamte Zeit gleich sein;

3. es konnen Praktika existieren, die erst nach der Absolvierung von anderen Praktika
stattfinden konnen;

4. es konnen Praktika existieren, bei denen jeweils ein direkt nachfolgendes Praktikum
vorgegeben ist;

5. einige Praktika diirfen an bestimmten Tagen nicht beginnen;

6. Fiir jeweils zwei Einheiten eines Praktikums kann die folgende Bedingung gefordert
werden: Entweder sie beginnen am gleichen Tag oder sie diirfen sich nicht iiberlappen;

7. die Anzahl der Tage, an denen die Praktikumseinheiten eines Praktikums beginnen
diirfen, kann als minimal oder maximal vorgegeben sein, wobei auch eine genaue Anzahl
dieser Tage vorgegeben werden kann.

3 Modellierung der Bedingungen

Der Counstraintloser iiber endlichen Doménen von CHIP bildet die Grundlage unserer Pro-
blemmodellierung. Die gewéhlte Modellierung eines Problems der Stundenplanung besitzt
einen groflen Einfluf} auf die Propagationseigenschaften des Constraintlosers und damit auf
die Effizienz der Lisungssuche. Die Problemmodellierung ist auch abhéingig von den Mdglich-
keiten und Propagationseigenschaften des gewidhlten Constraintlosers. Die in CHIP enthalte-
nen globalen Constraints haben sich fiir unsere Modellierung als sehr wertvoll erwiesen.

Fiir jede Gruppe, die ein gegebenes Blockpraktikum absolvieren muf}, wird eine Praktikums-
einheit definiert. Allen Praktikumseinheiten sind Zeiten so zuzuordnen, daf} alle Bedingungen
erfiillt sind. Da die Dauer eines Praktikums vorgegeben ist, geniigt es, jeweils die Startzeiten
der Praktikumseinheiten zu bestimmen. Die Startzeit wird als Doménenvariable betrachtet.
Die moglichen Ausgangswerte einer Doméne ergeben sich aus der fortlaufenden Numerierie-
rung aller Tage, an denen Praktika stattfinden konnen. Die Doméne der Startzeitvariable
eines Wochen-Praktikas besteht anfangs nur aus den natiirlichen Zahlen, die der Menge der
ersten Werktage der gegebenen Wochen entsprechen.

Weil die Dauer der Wochen-Praktika in Abhéingigkeit von der zugeordneten Startzeit durch
mogliche Feiertage variieren kann, wird die Dauer von Praktikumseinheiten solcher Praktika
als Doménenvariable betrachtet. Fiir die Modellierung der Beziehung zwischen Dauer und
der Startzeitvariable kann das vordefinierte symbolische Constraint element/3 verwendet
werden. Zum Beispiel gilt element(N,List,Value) genau dann, wenn das N-te Element
der nichtleeren Liste List natiirlicher Zahlen gleich Value ist, wobei N und Value
Domaénenvariablen sein kénnen.

Die in der Problembeschreibung genannten Bedingungen konnen direkt durch vordefinierte
Constraints formuliert und vor der Losungssuche erzeugt werden. Fiir die Formulierung der
Bedingungen 1 und 2 kann das globale Constraint cumulative direkt verwendet werden.
Dieses Constraint sichert, dafl von einer Ressource zu jedem Zeitpunkt nicht mehr als die
angegebene Anzahl benttigt wird. Falls diese Schranke fiir den gesamten Zeitraum nicht
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gleichméfig ist, kbnnen “Dummy”-Einheiten definiert werden, die zu den entsprechenden
Zeiten Kapazititen blockieren. Die Bedingungen 3 und 4 koénnen einfach durch Gleichungen
und Ungleichungen formuliert werden. Durch Streichen von Elementen aus den Doménen von
Startzeitvariablen kann gesichert werden, dafl die Bedingung 5 erfiillt ist.

Die Modellierung der Bedingungen 6 und 7, die etwas komplizierter ist, wird im folgenden
etwas genauer betrachtet. Sei P ein Praktikum, bei dem die Praktikumseinheiten die Bedin-
gung 6 erfiillen miissen. Jeweils 2 Einheiten dieses Praktikums miissen folglich genau parallel
stattfinden oder sie diirfen sich nicht tiberlappen. Xy,..., X,, seien die Tage, an denen min-
destens eine Praktikumseinheit beginnt. Somit existiert fiir jede Praktikumseinheit genau ein
X, das mit der Startzeit dieser Einheit iibereinstimmt. Ohne Beschrinkung der Allgemein-
heit kann vorausgesetzt werden, dafi X; < X; fir 4 <j gilt. Wenn D die Dauer der
Praktikumseinheiten ist, gilt die Bedingung 6 genau dann, wenn fiir jedes 1,7 € {1,...,n}
mit ¢ < j die Ungleichung X;+D < X, erfiillt ist. Wenn P ein Wochen-Praktikum ist,
muf} fiir D der minimalste Wert einer Dauer gewéhlt werden. Die Ungleichung gilt dann
auch fir diesen Fall, da eine Beschrinkung der maximalen Anzahl von Feiertagen innerhalb
eines Duchfiihrungszeitraumes vorausgesetzt wurde. Diese Bedingungen und Zusammenhéinge
werden nun durch Constraints ausgedriickt.

Sei Starts die moglichen Startzeiten und n die Anzahl der moglichen verschiedenen Start-
zeiten der zugeordneten Praktikumseinheiten. Wenn AnzT die Gesamtzahl der Tage ist, an
denen iiberhaupt ein Praktikum durchgefithrt werden kann, ist die Zahl n durch den Quoti-
enten AnzT/D beschrinkt. Die moglichen verschiedenen Startzeiten Xi,...,X, werden
als Doménenvariablen mit der Doméne Starts definiert und fir jedes 1,5 € {1,...,n}
mit j =:+1 wird das Constraint X; + D < X; erzeugt. Fiir jede Praktikumseinheit P
des Praktikums P sei Start; die Startzeitvariable mit der Anfangsdoméine Starts. Um
die Beziehungen zwischen den Startzeitvariablen und den Variablen Xj,...,X,, ausdriicken
zu konnen, wird fiir jede Praktikumseinheit eine weitere Doménenvariable definiert, die mit
StartNr bezeichnet und Startnummervariable genannt wird. Die Anfangsdoméne jeder dieser
Variablen wird mit 1...n festgelegt. Fiir jede Praktikumseinheit F; wird nun das folgende
Constraint! formuliert:

element(StartNr;, [ X1,...,Xn],[0,...,0], Start;, [all,all,all,all])

Dieses Constraint sichert, daf die Beziehung Start; = Xgigriny; gilt. Das 3. Argument ist
im allgemeinen eine Liste von natiirlichen Zahlen der Linge n, durch die eine konstante
Abweichung von dieser Gleichung ausgedriickt wird. In unserem Fall ist diese Abweichung
jeweils gleich 0. Fiir die Kontrolle der Propagation wird das letzte Argument verwendet.
Durch die gewihlte Angabe, wird das Constraint immer dann aktiviert, wenn sich die Doméne
einer der beteiligten Variablen dndert.

Fiir die Modellierung der 7.Bedingung verwenden wir die eingefiihrten Startnummervaria-
blen. Somit werden auch die Constraints vorausgesetzt, die die Beziehungen zwischen den
Startzeitvariablen und den Startnummervariablen charakterisieren. Falls ein Praktikum die
Bedingung 6 nicht erfiillen muf}, ist die Anzahl n der moglichen verschiedenen Startzeiten
nicht durch den Quotienten AnzT/D beschrankt und die Ungleichung X; + D < X; ist
durch die Ungleichung X; < X; zu ersetzen. Wenn in der Bedingung 7 eine maximale Anzahl
verschiedener Startzeiten der Einheiten eines Praktikums gefordert ist, so kann dies durch
die Wahl der Zahl n und somit durch die Wahl der Doménen fiir die Startnummervariable

'Das symbolischen Constraint element/5 ist in der Version 5.2 von CHIP erstmalig enthalten.
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gesichert werden.

Wenn eine minimale Anzahl Min verschiedener Startzeiten fiir ein Praktikum P gefordert
ist, bedeutet dies, da§ die Menge { StartNry,...,StartNry, } mindestens Min verschie-
dene Elemente enthilt, wobei m die Anzahl der Praktikumseinheiten von P sei. Zuerst
bestimmen wir fiir jedes k € {1,...,n} die Anzahl Nj, die aussagt, wie oft der Wert &
in der Liste [StartNriy,...,StartNr, | vorkommt. Sei MazPar die Anzahl der Prakti-
kumseinheiten von P, die hochstens parallel stattfinden diirfen, und fir jedes &k € {1,...,n}
sei Nj eine Doménenvariable mit der Doméne O0...MazPar. Fiir jedes k € {1,...,n}
wird folgendes among-Constraint erzeugt?:

among(Ny, [ StartNry,...,StartNry], [0,...,0], [k], all)

Dieses Constraint gilt, wenn von den Variablen StartNry,...,StartNr, genau Ng-vielen
der Wert k zugeordnet wird. Das 3. Argument ist im allgemeinen eine Liste von natiirlichen
Zahlen der Lange m, durch die eine Abweichung vom Wert k£ fiir die entsprechende Va-
riable ausgedriickt werden kann. In unserem Fall wird keine Abweichung erlaubt. Durch die
Angabe “all” im letzten Argument wird dieses Constraint immer dann aktiviert, wenn sich

die Doméne einer der relevanten Variablen &ndert. Fiir die Doménenvariablen Ni,..., N,
muf} auflerdem die folgende Gleichung gelten: N; + ...+ N, = m. Durch ein weiteres
among-Constraint kann nun ausgedriickt werden, wieviele der Doméinenvariablen Ni,..., N,

h6chstens den Wert 0 annehmen diirfen, wobei Y eine Doménenvariable mit der Doméne
0...(n — Min) ist: among(Y,[Ni,...,Np],[0,...,0],[0], all).

4 Redundante Constraints

Redundante Constraints sind zusétzliche Constraints, die logisch aus den anderen Constraints
folgen. Solche Constraints werden hinzugefiigt, um die Propagationseigenschaften zu verbes-
sern. Folglich konnte dadurch der Suchraum reduziert werden. Durch Verwendung redundan-
ter Constraints ist im allgemeinen aber eine Erhohung der Rechenzeit fiir einen Suchschritt
zu erwarten, wobei eine Verringerung des Suchraumes nicht garantiert werden kann. Fiir ein
gegebenes Problem ist somit zu untersuchen, fiir welche redundante Constraints im Durch-
schnitt ein besseres Gesamtergebnis zu erwarten ist. Einige Beispiele redundanter Constraints
fiir das gegebene Problem werden im folgenden beschrieben. Anschlieflend werden einige Test-
beispiele mit verschiedenen Varianten des Hinzufiigens redundanter Constraints angegeben
und die Ergebnisse werden ausgewertet.

Die Anzahl der Einheiten eines Praktikums, die zur gleichen Zeit stattfinden diirfen, ist
beschrinkt (2. Bedingung). Diese Kapazititsbeschrankung kann mittels des globalen Cons-
traints cumulative auch beziiglich der Variablen StartNr eines Praktikums formuliert
werden, falls diese Variablen relevant sind. Dieses Constraint folgt logisch aus den Beziehun-
gen der Variablen StartNr und Start und aus der constraintlogischen Modellierung der
2. Bedingung beziiglich der Variablen Start. Im folgenden setzen wir voraus, dafl fiir alle
Praktika, fiir die StartNr eine Doménenvariable ist, dieses redundante Constraint erzeugt
wird.

Die Beschriankung der Kapazitidt von Ressourcen kann auch mittels dem globalen Constraint
diffn ausgedriickt werden. Durch dieses globale Constraint konnen abstrakte Bedingungen

*In CHIP kann diese Menge von among-Constraints zu einem speziellen among-Constraint zusammengefaf3t
werden.
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der folgenden Art direkt modelliert werden: Eine Liste n-dimensionaler Rechtecke ist tber-
lappungsfrei in einem gegebenen n-dimensionalen Rechteck zu plazieren. Solche Constraints
kénnten auch die cumulative-Constraints ersetzen. In diesem Bericht werden wir nur die
Méglichkeit diskutieren, dieses Constraint bei den Ressourceneinschrinkungen fiir die erste
und zweite Bedingung zusitzlich in allen Féallen zu verwenden, wobei jeweils 2-dimensionale
Rechtecke betrachtet werden. Bei der Modellierung der ersten Bedingung ist die Zeit eine
Dimension, wobei die Dauer die Linge des Rechtecks bestimmt. In der anderen Dimension
unterscheiden sich die Rechtecke nicht (z.B. Linge gleich 1 und Plazierung bei 0). Fiir die
zweite Bedingung konnen diffn-Constraints fiir die Variablen Start und fiir die Variablen
StartNr erzeugt werden. Diese Variablen bestimmen auch die Werte in der einen Dimensi-
on. Die Werte der anderen Dimension werden durch die mogliche Anzahl paraller Einheiten
bestimmt. Dazu wird jeder Einheit eine Parallelititsnummer zugeordnet und die Linge des
entsprechenden Rechtecks in dieser Dimension betrigt 1.
Durch among-Constraints kann indirekt ausgedriickt werden, wieviele verschiedene Werte min-
destens eine Liste von Doménenvariablen annehmen muf. Dies ergibt sich aus der Modellie-
rung der 7. Bedingung. Auch wenn fiir ein Praktikum keine minimale Anzahl verschiedener
Startzeiten gefordert wird, kénnen among-Constraints so erzeugt werden, wie im 3. Abschnitt
beschrieben wurde, wobei auf das among-Constraint beziiglich Nj,..., N, verzichtet wird.
Das Constraint Ny +...+ N, =m wird aber erzeugt. Analog kénnten solche Constraints
auch beziiglich den Startzeitvariablen erzeugt werden.
Fiir zwei beliebige Praktikumseinheiten F; und P; eines Praktikums kénnen die Be-
ziehungen zwischen den Startzeitvariablen und den Startnummervariablen zusitzlich durch
folgende bedingte Constraints ausgedriickt werden:

if Start; < Start; then StartNr; < StartNr; else StartNr;> StartNr;

if StartNr; < StartNr; then Start; < Start; else Start; > Start;

Wenn alle Moglichkeiten dieser Art der Beziehungen betrachtet werden sollen, sind im allge-
meinen eine relativ grole Anzahl solcher bedingter Constraints zu erzeugen.

5 LoOsungssuche

Constraintloser iiber endlichen Doménen sind nicht vollstindig. Fiir die Erzeugung einer
Lésung ist i.allg. Suche erforderlich, die oft durch “Labelling” realisiert wird. Dabei werden
schrittweise den Constraintvariablen Werte aus ihren Doménen zugeordnet. Als Modifizie-
rung dieser Suchmethode haben wir in [5] vorgeschlagen, da§ die Wertzuweisung durch ei-
ne Einschrinkung der Doméne der ausgewéhlten Variable ersetzt wird. Diese Methode der
backtrackbaren Doménenreduzierung ist eine Verallgemeinerung der Labelling-Methode. Die
Doménenreduzierung wird auch bei einigen Strategien, die wir im folgenden betrachten, ver-
wendet. In der Losungssuche sind zwei Arten von Nichtdeterminismus enthalten: Auswahl
einer Doménenvariable und Auswahl eines Wertes aus der relevanten Doméne bzw. Aus-
wahl der Doméneneinschrinkung fiir die ausgewéhlte Variable. Natiirlich ist es i. allg. nicht
moglich, alle Auswahlmoglichkeiten der Suche zu probieren. Fiir die Losungssuche sind folg-
lich Heuristiken erforderlich, die die jeweilige Auswahl unterstiitzen. In diesem Beitrag werden
wir einige Varianten von unterschiedlichen Suchstrategien diskutieren.

Bei der Planung der Blockpraktika ist eine Menge von Praktikumseinheiten gegeben. Den
Doménenvariablen Start und StartNr jeder Praktikumseinheit miissen Werte aus ihren
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Doméinen so zugeordnet werden, dafl alle Constraints erfiillt sind. In einer Suchstratgie muf]
auch festgelegt werden, in welcher Reihenfolge diese beiden Arten von Variablen bei der Suche
einbezogen werden. Wir betrachten nun die folgenden Suchstrategien, wobei eine sortierte
Liste von Praktikumseinheiten als gegeben vorausgesetzt wird:

S1: fiir jede Einheit: Wertzuweisung von Start und gleich anschliefend Wertzuweisung von
StartNr;

S2: erst fiir alle Einheiten Wertzuweisung von StartNr und anschlieflend fiir alle Einheiten
Wertzuweisung von Start;

S 3: erst fiir alle Einheiten Wertzuweisung von Start und anschlieend fiir alle Einheiten
Wertzuweisung von StartNr;

S4: erst fiir alle Einheiten Domé&nenreduzierung von Start und anschlieflend fiir alle Ein-
heiten Wertzuweisung von StartNr und von Start;

S5: fiir jede Einheit zuerst Doménenreduzierung von Start und dann gleich Wertzuweisung
von StartNr, anschlieflend fiir alle Einheiten Wertzuweisung von Start;

S6: fiir jede Einheit zuerst Wertzuweisung von StartNr und dann gleich Doménenreduzie-
rung von Start, anschliefend fiir alle Einheiten Wertzuweisung von Start

ST7: erst fiir alle Einheiten Doménenreduzierung von Stert und dann fiir alle Einheiten
Wertzuweisung von StartNr; und anschlieflend fiir alle Einheiten Wertzuweisung von
Start.

Fiir die Sortierung aller Praktikumseinheiten bieten sich zunfchst zwei Grundvarianten an:
Sortierung nach Gruppen und Sortierung nach Proktika. Bei unseren Testversuchen erwies
sich die 2. Variante als wesentlich besser. Deswegen werden wir hier folgendes Ordnungsprin-
zip voraussetzen. In der sortierten Liste der Praktikumseinheiten sind die Einheiten eines
Praktikums zusammenhéingend angeordnet, wobei sich die Reihenfolge durch die Prioritét
des Praktikums und durch die Gruppenzuordnung ergibt. Die Prioritdt der Praktika ist ent-
scheidend fiir die Reihenfolge der Suche. Diese Reihenfolge besitzt natiirlich einen grofien
Einflu} auf die Losungssuche und kann auch iiber Erfolg oder Miflerfolg der Suche entschei-
den. In diesem Bericht werden wir dies aber nicht genauer untersuchen. In den Beispielen,
die im néchsten Abschnitt betrachtet werden, wird die Reihenfolge der Praktikumseinheiten
fiir jedes Beispiel jeweils als gegeben und fest betrachtet.

6 Vergleich verschiedener Methoden

In diesem Abschnitt werden verschiedene Methoden an einigen Testergebnissen verglichen.
Grundlage der Beispiele sind zwei praktische Probleme der Blockpraktikaplanung, die sich
bei der Stundenplanung fiir das Sommersemester 1999 und fiir das Wintersemester 1999 /2000
ergaben. Die erzeugten Plane dieser Probleme sind auch unter der in der Einleitung gegebenen
Internetaddresse zu finden. In den Abbildungen 1 und 2 sind diese Lésungen auch dargestellt.
Wegen Feiertagen und Schulferien ist die ungleichméflige Verteilung gewiinscht. Bei beiden
Problemen sind die Blockpraktika fiir das 5. klinische Semester zu planen. Diese Blockpraktika
sind in 14 bzw. 16 Wochen zu absolvieren, wobei die gesamte Praktikumszeit die letzten 6 bzw.
8 Wochen des aktuellen Semesters und die ersten 8 Wochen des nichsten Semesters umfafit.
Bei diesen beiden Problemen kann vorausgesetzt werden, dafl alle Praktika Wochen-Praktika
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sind. Die beiden Probleme unterscheiden sich beziiglich der Anzahl der Gruppen und der
Anzahl der erlaubten parallen Einheiten eines Praktikums. Fiir jedes dieser beiden Probleme
betrachten wir im folgenden 3 Beispiele, die jeweils aus dem Problem abgeleitet wurden.
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Abbildung 1: Eine Losung der Beispiele Bsp 11, Bsp 12, Bsp 13
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Abbildung 2: Eine Losung der Beispiele Bsp 21, Bsp 22, Bsp 23

Wenn ein Praktikum fiir alle Gruppen zu absolvieren ist, konnte bei der Modellierung die-
ses Praktikum auch in 2 Praktika aufgeteilt und diesen beiden Praktika disjunkte Mengen
von Gruppen zugeordnet werden. Die Beispiele Bsp 11 und Bsp 12 unterscheiden sich durch
eine solche unterschiedliche Modellierung. Auflerdem sind die zugeordneten Priorititen der
Praktika verschieden. Nur eine unterschiedliche Priorioritit eines Praktikums ist die Dif-
ferenz zwischen den Beispielen Bsp 12 und Bsp13. Die anderen 3 Beispiele gehdéren zum
2. Problem, bei dem 20 Gruppen die Praktika absolvieren miissen. Bei diesem Problem wird
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fiir zwei Praktika gefordert, dal in jeder Woche jeweils wenigstens eine Praktikumseinheit
durchgefiihrt wird. Diese Bedingung kann der 7. Bedingung zugeordnet und entsprechend mo-
delliert werden. Eine andere Moglichkeit ist, ein solches Praktikum in zwei Praktika zu teilen,
wobei einem Praktikum 16 Gruppen und dem anderen die restlichen 4 Gruppen zugeordnet
werden. Fiir die beiden neu entstandenen Praktika wird dann jeweils gefordert, dafl keine
Praktikumseinheiten parallel durchgefithrt werden diirfen. Bei Bsp 21 wurden diese beiden
Praktika in dieser Weise geteilt und bei Bsp 22 wurde ein Praktikum so geteilt. Diese Art der
Teilung wurde bei Bsp 23 nicht verwendet. Sonst unterscheiden sich diese 3 Beispiele nicht,
auch die Prioritdten der Praktika sind identisch.

Bsp 11 Bsp 12 Bsp 13 Bsp21 Bsp 22 Bsp 23
Methode || # | sec # | sec # | sec # | sec # | sec # | sec
a - | 145 — | 157 | — [239 | — | 11,5692 | 14,5 | 667 | 12,5
51 b 11| 1,1 - 1304|145 | 3,5 | 134 | 3,9 | 692 | 14,7 | 667 | 124
¢ 11| 1,1 - 1309 8 | 30 | 24 | 2,1 4 1,8 | 184 | 5.9
d 0| 08 - | 371 31 1,8 0 1,6 1 1,7 1 1,6
a - 1284 - | 120 - |10,5| - |114| - | 10,6 | 69 | 2,6
S92 b - 1283 | — | 145 | — |12,2] 33 | 2,5 8 1,6 | 69 | 2,6
¢ - 1299 - | 156 | — |13,2] 33 | 2,6 8 1,7 | 69 | 28
d 0| 08 - [ 34,0 14 | 09 0 16 | 27 | 29 0 1,7
a 2 | 06 | 18 | 3,3 - 278 - [11,5| O 1,4 - |26,2
S3 b 106 | 11| 08 | 53 | 1,8 0 1,3 0 1,4 - | 264
¢ 1106 | 11 | 08 | 44 | 2,0 0 1,4 0 1,5 - | 541
d 1107 ] 10| 09 | 23 | 14 0 1,4 0 1,5 - | 52,2
a 6 | 0,7 | 18 | 3,1 - 226 | - |126| - |291| — | 304
S4 b 5107 | 11 | 09 | 136 | 3,0 0 1,4 - 1291 - | 30,3
¢ 507 | 11 | 0,9 | 136 | 3,2 0 1,5 - 1323 — |458
d 3107 | 10| 10| 28 | 1,3 0 1,5 | 34 | 23 — | 45,8
a 152 - | 151 - |20,2| - [12,7| - (16,2 | — | 13,5
g5 b 11| 1,1 - 1239 | 21 1,2 | 123 | 44 - 1163 — | 13,7
¢ 11| 1,1 - 1244 ] 20 | 1,3 | 44 | 19 - 130,3| — | 46,6
d 01|08 - 1379 15 | 1,2 4 1,8 3 1,8 1 1,7
a - | 140 - | 12,7 | - |200| - |128 | — | 114 | — | 125
S6 b 18 | 1,1 - 116,0 | 21 1,0 | 132 | 4,0 - 114 | - | 12,2
¢ 18 | 1,2 - 1164 1] 20 | 1,1 | 62 | 1,8 - 1233 - | 26,6
d 01|08 - 1353 14| 1,0 0 1,7 1 1,8 0 1,8
a - | 244 | - | 131 | - | 114 | - |11,8| - |121]| 69 | 29
g7 b - 1258 - | 162 | — | 134 | - 9,4 8 1,7 | 69 | 29
¢ - 1275 - | 17,1 | — | 144 ] 33 | 2,9 8 19 | 69 | 3,0
d 01| 09 - 380 | 14 | 1,1 0 1,7 | 27 | 3,2 0 1,8

Tabelle 1: Ergebnisse des ersten Vergleiches

Fiir den ersten Vergleichstest setzen wir voraus, dafl als redundante Constraints die diffn-
Constraints und die bedingten Constraints (wie im 4. Abschnitt beschrieben) hinzugefiigt
werden. Beziiglich der Hinzunahme von zusétzlichen among-Constraints betrachten wir ver-
schiedene Varianten:

a: keine solchen redundanten Constraints werden erzeugt,
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b: nur fiir kritische Praktika (Praktika, bei denen in fast allen Wochen Einheiten stattfin-
den miissen);

c: fir alle Praktika beziiglich der Startzeitvariablen;

d: fiir alle Praktika beziiglich der Startnummervariablen.

Fiir alle Strategien, die im 5. Abschnitt beschrieben wurden, alle 6 Beispiele und die 4 Vari-
anten der Hinzunahme zusétzlicher among-Constraints werden in der Tabelle 1 die Ergebnisse
der Losungssuche dargestellt. Die Suche wurde abgebrochen, wenn eine Losung nicht inner-
halb von 1000 Backtracking-Schritten fiir Entscheidungen der Losungssuche gefunden wurde.
In den Spalten mit der Bezeichnung # ist die Anzahl der bendtigten Backtracking-Schritte
angegeben, falls die Suche erfolgreich war. Das Zeichen — wurde eingetragen, wenn die Suche
abgebrochen wurde. Die benoétigte Zeit fiir die Losungssuche (auf einer SUN-Ultra-Sparc 1)
sind in Sekunden angegeben.

Bsp 11 Bsp 12 Bsp 13 Bsp21 Bsp 22 Bsp 23

Methode # | sec | # | sec # | sec | # | sec | # | sec | # | sec
d 0 0,8 | — 37131 | 1,8 0] 16 |1 1,7 | 1| 1,6

51 e 1 06 | — 1289|3916 (0| 13 |2 |14 |2 ]| 14
f 482 | 96 | — | 234|814 103 | 0 | 0,9 | 1 1,0 | 1| 1,0

g 212 26 | — | 138328 26 |0 | 06 | 2| 06 |2 | 0,6

d 0 0,8 | — 1340 14 | 09 | 0| 1,6 | 27| 29 | 0| 1,7

g2 e 0 07 | - 1289 14 | 08 | 0| 14 | 27| 26 | 0| 1,4
f 259 | 44 | — | 96 [ 242 30 |0 | 08 |27 156 | 0| 08

g 259 33 | — | 80 (246 | 22 |0 | 07 | 27| 1,1 | 0 | 0,6

d 1 071101 09 | 23 | 14 | 0| 14 | 0 | 1,5 52,2

g3 e 25 | 08 | 34|11 |3 | 14 | - |207| - |17,0 20,7
f 1 03 |- 1136| 8 | 1,3 |0 | 07 |0 0,7 | —|258

g 2 |04 | - | 74| 8 (09| -1]1096|-1|87]|-110,1

d 3 0,7 10} 1,0 | 28 | 1,3 | O | 1,5 | 34| 2,3 | — | 458

4 e - 106 | 34| 1,2 | 28 | 1,1 | — | 124 | — | 145 | — | 274
f 3 04 | -160 1|92 |13 |0]| 08 [34]| 1,1 | —|218

g - 73| - |45 ]9 | 08 | —| 81 | — | 89 | — | 11,6

d 0 08 |- 137915 | 12 4|18 | 3| 1,8 1] 1,7

g5 e 1 07 { -1293| 16 | 1,1 {1 | 14 | 2 |15 | 1] 14
f 452 | 97 | — | 242|559 | 83 | 4| 10 | 3|10 | 1| 1,0

g 212 | 2,7 | — | 144|304 23 |1 |06 |2 |06 |1]| 07

d 0 08 | - 135314 |10 0| 1,7 |1 18 | 0| 1,8

S6 e 0 07 | - 1289 14 |09 [0 ]| 14 | 1 14 | 0| 1,4
f - (1,7 — [159(272| 35 | 0| 09 |1 1,1 | 0| 1,0

g - 70| -196 |24 19 0] 06 |1 |07 ]|0] 06

d 0 09 | - 380 14 | 11 |0 | 1,7 | 27| 32 |0 | 1,8

g7 e 0 0,7 | —1292| 14 | 08 | O | 1,4 | 27| 2,5 | 0| 14
f 259 | 54 | — | 123|236 | 36 | 1| 10 |27 1,8 | 0| 0,9

g 259 33 | —| 81 (246 21 |0 | 06 |27 1,1 |0 | 06

Tabelle 2: Ergebnisse des zweiten Vergleiches
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Aus der Tabelle 1 ist sofort ersichtlich, dafl die Variante “d 7 der Hinzunahme zusétzlicher
among-Constraints die beste ist. Bei dem zweiten Vergleich wird deshalb diese Variante vor-
ausgesetzt und es werden Varianten der Hinzunahme der anderen redundanten Constraints
betrachtet, wobei die Variante “d” in beiden Tabellen identisch ist:

d: mit diffn-Constraints und mit den bedingten Constraints;
e: mit diffn-Constraints und ohne die bedingten Constraints;
f: ohne diffn-Constraints und mit den bedingten Constraints;

g: ohne diffn-Constraints und ohne die bedingten Constraints.

Aus diesen beiden Tabellen konnen unter anderem die folgenden Schlufifolgerungen gezogen
werden:

e Unter den Suchstrategien S1-S7 gibt es keine, welche fiir alle Beispiele durchgéngig
die beste wire.

e Einige Suchstrategien zeigen unter einander ein relativ dhnliches Verhalten. Mit Abstri-
chen kénnen diese Suchstratgien beziiglich ihrer Ergebnisse in zwei Gruppen eingeteilt
werden: {S1,S52, S5, S6,S7} und {S3,S4}.

e Obwohl sich durch Hinzunahme redundanter Constraints die Zeit der Losungssuche
verlingern kann, ist dies im allgemeinen vorteilhaft.

e Zusitzliche among-Constraints sollten fiir alle Praktika beziiglich der Startnummerva-
riablen erzeugt werden.

e Die Hinzunahme redundanter Constraints verringert nicht in jedem Fall den Suchraum.

e Obwohl relativ viele redundante bedingte Constraints zu erzeugen sind ( 1708 fiir die
ersten 3 Beispiele und 3268 fiir die anderen Beispiele ), ist die fiir die Losungssuche
zusétzlich bendtigte Zeit verhédltnismifig gering.

e Bei Vergleich der Suchergebnisse der Beispiele Bsp 12 und Bsp 13 wird deutlich, welche
Auswirkungen eine kleine Anderung der Reihenfolge der Doménenvariablen bewirken
kann.

7 Zusammenfassung und Ausblick

Die Ergebnisse der Losungssuche zeigen, dafl unsere grundsétzliche Vorgehensweise bei der
Losungssuche richtig ist (siehe auch [6]): die Anzahl der erlaubten Backtracking-Schritte
fiir Entscheidungen der Losungssuche wird stark eingeschrinkt und es werden verschiedene
Heuristiken ausprobiert. Somit wird ein Backtracking iiber verschiedene Heuristiken durch-
gefithrt. In unserer Standardeinstellung ist die Anzahl der erlaubten Backtracking-Schritten
fiir Entscheidungen der Losungssuche auf 100 begrenzt. Aus den dargestellten Ergebnissen
ergeben sich fiir die Heuristiken, die ausprobiert werden sollten, folgende Schlufiforgerungen:

e Alle redundanten Constraints sollten hinzugefiigt werden ( among-Constraints bzgl. Start-
nummervariablen); evtl. kann im ersten Versuch auf das Erzeugen der zusétzlichen
diffn-Constraints und bedingten Constraints verzichtet werden.
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e Aus den beiden Gruppen “Ghnlicher” Suchstrategien sollte jeweils eine probiert werden
(beispielweise S3 und S6).

e Verschiedene Heuristiken der Variablenauswahl sind zu verwenden.

In weiteren Untersuchungen ist festzustellen, ob sich unsere Schlufolgerungen auch auf ande-
ren Probleme {ibertragen lassen. Auflerdem sind weitere Untersuchungen zu Heuristiken der
gilinstigsten Variablenauswahl durchzufiihren. Insbesondere ist das Erkennen von Engpissen
wichtig. Verschiedene Methoden und Heuristiken sind auch fiir die anderen Teilprobleme der
Stundenplanung zu untersuchen. Neben der vollstindigen automatischen Planerzeugung ist
fiir die praktische erfolgreiche Anwendung des Stundenplansystems die interaktive Beeinflus-
sung der Losungssuche von entscheidender Bedeutung. Beispielsweise ist es moglich einzelne
Lehrveranstaltungen einzuplanen oder umzuplanen. Bei der interaktiven Beeinflussung der
Losungssuche erfolgt kein “Backtracking” iiber Entscheidungen des menschlichen Planers.
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Kurzfassung

Die logische Programmiersprache Minerva stellt durch ihre Java-Basis die Beziehung
zwischen logisch-deklarativen Spezifikationen und internet-basierten Anwendungen her.
Minerva erbt dabei von Java den plattformunabhingigen Losungsansatz. Hier wird die
Erweiterung von Minerva um einen Basis-Constraint-Solver beschrieben, durch den kom-
binatorisch komplexe Probleme nicht nur deklarativer beschrieben, sondern auch verteilt
bearbeitet werden kénnen. Minerva wurde dazu um arithmetische Constraints iiber end-
lichen Wertebereichen erweitert. Dabei wurde das in c1p(FD) verwendete und bewihrte
Konzept der Constraintverarbeitung tibernommen. Die Implementierung der low-level
Constraints X in r erfolgte jedoch nicht in der Zielsprache Java, sondern auf Prolog-
Ebene. Es wird lediglich eine eng begrenzte Schnittstelle (attributierte Variablen, vor-
definierte Pridikate zur Behandlung von Constraintvariablen) vorausgesetzt und nicht
in das System Minerva eingegriffen. Dadurch ist die Unabhingigkeit von Reimplemen-
tierungen von Minerva gewihrleistet. Auflerdem kann das Constraintsystem in anderen
logischen Sprachen wiederverwertet werden, wenn dort eine entsprechende Schnittstelle
implementiert wird.

1 Motivation

Constraintlogische Programmierung hat in der letzten Zeit weite Verbreitung gefunden, da sie
sehr geeignet ist, kombinatorisch komplexe Probleme zu 16sen (vgl. [13] oder [10]). Analoges
gilt fiir die Programmiersprache Java, die sich als die Sprache des Internet! immer mehr zu
etablieren scheint (vgl. [9]). Es liegt nun nahe, diese beiden Konzepte zu kombinieren, um
z.B. typische CLP-Problemlésungen im Internet als Dienstleistung zur Verfiigung zu stellen.
Bisher mufite dazu ein CLP-Programm von einem Server ausgefiihrt werden, der Ergebnisse
an den Internet-Client sendete. Zur Unterstiitzung von Constraints in Java, sind bisher nur
die Implementierungen JCL und JSolver bekannt. Die Java Constraint Library (JCL) [2]
unterstiitzt Constraints nur rudimentér. Es sind lediglich Netze bindrer Constraints méglich,
die Wertebereiche der Variablen sind durch Enumeration festzulegen und die zuldssigen Wer-
tepaare eines jeden binidren Constraints sind ebenfalls explizit aufzuzihlen. Die Formulierung
arithmetischer Counstraints, z.B. von Gleichungs- und Ungleichungssystemen iiber ganzen
Zahlen wird durch JCL nicht unterstiitzt. Der JSolver aus [4] liegt bisher in einer [-Version
vor und ist eine Java-Klasse, die arithmetische und boolsche Constraints unterstiitzt. JSolver
ist also eine Erweiterung der objektorientierten Sprache Java und keine logisch-deklarative
Sprache. Es schien es uns also sinnvoll, die logische Sprache Minerva um einen Constraintloser

'Es werden z.B. eine gewisse Sicherheit fiir die Benutzer gewihrleistet

89



fiir endliche Wertebereiche, im Sinne von clp(FD) aus [5] zu erweitern. Diese Erweiterung
stellt einige built-in Pridikate bzw. Constraints zur Verfiigung, die die Verarbeitung von FD-
Constraintvariablen erlauben. Die Ausfiithrbarkeit existierender Minerva-Programme fiir das
Internet wird durch diese Erweiterung nicht beriihrt, da die Implementierung des Constraint-
Systems lediglich tiber sehr wenige Schnittstellen mit dem Kern von Minerva kommuniziert
und als logisches Modul an das Gesamtsystem angebunden wird.

2 Minerva

2.1 Allgemeines

Dieser Abschnitt soll, aufbauend auf der Minerva-Beschreibung [12], dazu dienen, die Eigen-
schaften der Sprache und die damit verbundene Motivation, einen Constraintloser fiir diese
Sprache zu entwickeln, verdeutlichen.

Minerva ist eine logische Programmiersprache, die zusétzlich zum Prolog-Standard weite-
re Funktionalitdt zur Verfiigung stellt. Insbesondere steht eine Bibliothek zur Programmie-
rung von GUIs? und die Moglichkeit der direkten Kommunikation mit Java-Programmen zur
Verfiigung. Mit Minerva kann man also auf deklarative Weise (logische Programmierung)
direkt Anwendungen fiir das Internet, wie z.B. applets implementieren. Minerva-Programme
werden dhnlich wie Java-Programme in einen speziellen Code kompiliert, der z.B. von HTML
aus direkt ausgefithrt werden kann. Damit sind die Sicherheits- und Kompatibilitdtseigen-
schaften von Java genauso in Minerva vorhanden. Um Minerva als Internet-Client zu benut-
zen, braucht man lediglich einen Browser (z.B. Netscape4.x), der Java unterstiitzt. Dies ist
z.B. in Oz/Mozart aus [6] nicht direkt moglich, dort muf§ auf der Client-Seite ein passender
Interpreter installiert sein. Laut IF-Computer ist Minerva geeignet zur Implementierung von
groflen, interaktiven, internetbasierten, dynamischen Systemen und ist bzgl. der Rechenge-
schwindigkeit so gut wie das unterliegende Java. Minerva und damit auch die Implementierung
des Constraintsystems ist also immer dann geeignet, wenn die besonderen Eigenschaften von
Java (Sicherheit ...) genutzt werden sollen.

2.2 Die Constraint-Schnittstelle in Minerva

In Minerva stehen ab Version 2.0 Pridikate zur Verfiigung, mit denen sich Variablen mit be-
liebigen Termen (aufler Variablen) attributieren lassen. Da Terme Constraints reprisentieren
konnen, eignen sich derartige attributierte Variablen zur Représentation von Constraint-
Variablen (CV). Attributierte Variablen sind vergleichbar ([11]) mit Metastrukturen aus [14]
und stellen eine Erweiterung von Prolog dar. Diese Erweiterung besteht im Binden von Infor-
mation an Variablen und erfordert eine Beschreibung, wie solche Variablen unifiziert werden
kénnen.

Zur Erzeugung solcher attributierter Variablen stellt Minerva® das Priidikat co_add/2 zur
Verfiigung. Ein Aufruf von co_add(Var,Constr), wobei Constr ein Term, aber keine Varia-
ble ist, wird dabei unterschiedlich verarbeitet:

1. Ist Var eine Variable, so wird eine CV Var mit dem Constraint Constr erzeugt und der
Aufruf ist erfolgreich.

2graphische Benutzeroberflichen
3Zur Erliuterung der Schnittstelle von Minerva siche auch Abbildung 4.
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2. Ist Var eine CV, so wird Constr mit dem Constraint, das Var bereits beschreibt
(01dConstr) 'gemischt’. Dieses Mischen ist natiirlich abhingig von der Art des Cons-
traints. Es wird daher das zu definierende* Pridikat co merge/2 mit den Argumenten
Var und [Constr,0ldConstr] von Minerva aufgerufen. In diesem Fall ist der Aufruf
also genau dann erfolgreich, wenn co_merge (Var, [Constr,01dConstr]) erfolgreich ist.

3. Ist Var keine Variable, so wird das benutzerdefinierte Prédikat co_check/2 aufgerufen.
Das heifit, es wird tiberpriift, ob Var, was in diesem Fall ein Term ist, Constr erfiillt.
Was es bedeutet, dafl ein Term ein Constraint erfiillt, mufl ebenfalls vom Benutzer
angegeben werden, d.h. co_check/2 muf} ebenfalls definiert werden. Der Aufruf ist also
erfolgreich, wenn co_check(Var,Constr) erfolgreich ist.

Auf attributierte Variablen kann mit co_get/2 zugegriffen werden. Ein Aufruf von co_get (Var
Constr) ist erfolgreich, wenn Var eine CV ist und Constr mit dem Term, mit dem Var at-
tributiert wurde unifizierbar ist. Andernfalls scheitert co_get/2.

Die Verwaltung der CVn wird intern von Minerva durchgefiihrt.® Der Benutzer muf allerdings
angeben, wie die Unifikation von zwei CVn miteinander durchgefithrt werden soll. Dazu muf}
er das bereits erwidhnte Pridikat co.merge/2 zur Verfiigung stellen, das auflerdem verwendet
wird, um mehrere Constraints zu einer Variablen zu verarbeiten. Wird eine CV X mit einer
Variablen Y unifiziert X = Y, so wird Y eine CV mit den gleichen Constraints wie X. Y ist dann
aber abhéingig von X, d.h. werden die zu X gehtrige Constraints modifiziert, so verédndert sich
Y in gleicher Weise. Werden zwei CVn unifiziert, so werden ihre Constraints ’gemischt’ und
das Ergebnis wird in beiden CVn beriicksichtigt.® Diese kann dann durch co_add als CV in
den internen Constraint-Speicher eingefiigt werden, wobei die Abhéngigkeit der CVn erhalten
bleibt. Scheitert das 'Mischen’ der Constraints, so scheitert auch die Unifikation. Durch die
Definition des 'Mischens’ wird eine Constrainttheorie {iber der Signatur der Terme, die sich
aus den Attributen ergeben, definiert. Sind die Constraints durch Wertemengen der Varia-
blen gegeben, so handelt es sich beim "Mischen’ um den mengentheoretischen Schnitt dieser
Wertemengen.

Das benutzerdefinierte Pridikat co_check/2 wird immer aufgerufen, wenn eine CV mit ei-
nem Wert instantiiert wurde. Es darf nur dann erfolgreich sein, wenn dieser Wert das zur
Variable gehorige Constraint erfiillt. Bei der Verarbeitung von Constraints kann also durch
dieses Priadikat genau dann Backtracking eingeleitet werden, wenn die Variable instantiiert
wurde und die Instantiierung laut co_check/2 nicht erlaubt ist.

Die gewéhlte Implementierung von co_merge/2 und co_check/2 zur Realisierung von arith-
metischen Constraints iiber endlichen Wertebereichen ist in Abschnitt 3.3 beschrieben.

3 Finite-domain Constraints

3.1 Das ’X in r’ -Constraint

Das infix-Pridikat in/2 definiert Doménen von Variablen. Das heifit, das erste Argument
ist eine Variable oder eine CV und das zweite Argument eine Reprisentation der Doméne

“Das Pridikat ist in Minerva zwar enthalten, es ist aber nicht durch Regeln semantisch definiert. Die
operationale Iterpretation des Pridikats ist natiirlich von den implementierten Constraints abhingig und mufl
daher in jeden Constraintsystem implementiert werden.

SIF-Computer empfiehlt auch keine anderen Schnittstellen zur Constraintverarbeitung zu konstruieren.

Die konkrete Realisierung ist Bestandteil des Minerva-Systems.
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dieser Variable, die nach dem Aufruf in jedem Fall eine CV ist. Das Pridikat beschreibt also
ein Constraint, eine Beschrinkung, der Eigenschaften der Variable X. Diese besteht in der
Beschrinkung der moglichen Werte, mit denen die Variable fortan instantiiert werden kann.
Die Doméne r kann durch Terme zur Signatur RANGE aus Abbildung 1 iiber der leeren Varia-
blenmenge definiert werden’. Da CVn nicht nur Platzhalter sind, sondern selbst Information
tragen, werden sie selbst als abstrakter Datentyp implementiert (siche Abbildung 2). Logische
Variablen kénnen in der Definition der Doméne nicht verwendet werden®.

RANGE = INT{initiall} + CV +
sorts: range
opns : .. : int int -> range

Abbildung 1: Signatur von RANGE, Syntax zur Definition von Doménen. INT ist die Signatur
der ganzen Zahlen, die semantisch initial interpretiert werden muf.

CVn werden durch ihren Namen und durch die zu ihnen gehérige Doméne beschrieben.
Sie werden aus Griinden der Effizienz unterschiedlich reprisentiert. Bei der Erzeugung einer
CV durch das Préadikat in/2 ist die zur CV gehorige Doméne immer ein Intervall ganzer
Zahlen. Da die Doménen immer wieder verdndert werden konnen, kann es vorkommen, dafl
“Liicken“ in den Intervallen entstehen, dann wird die Doméne durch eine Liste repréisentiert
(vector liefert diese Liste). Kann eine Doméne schlieflich so eingeschrinkt werden, daf sie
nur noch genau einen Wert zulifit, so wird wird ihre Représentation ebenfalls umgewandelt
(value liefert diesen Wert).

CV = INT{initial} + LIST<INT> +

sorts : cv, kind

opns : min : cv —-> int
max : cv -> int
len : cv -> int
which : cv -> kind
vector : cv —> list<int>
value : cv -> int

Abbildung 2: Signatur des Datentyps CV, Syntax einer Constraintvariablen. Verwendet werden
ganze Zahlen und der Datentyp List, der Listen von ganzen Zahlen beschreibt.

Da die Datentypen RANGE und CV nur durch Signaturen, ohne Gleichungen, spezifiziert
wurden, kann eine initiale oder denotationale Semantik nicht direkt aus der Syntax abgeleitet?
werden. Eine solche intendierte Semantik geben wir in Abbildung 3 explizit an, wie es z.B.
auch in [5] gemacht wird. Dabei wird nur der “positive Kern“ der Operationen beschrieben,
es sind syntaktische Konstruktionen moglich, deren Semantik mit der Interpretation aus
Abbildung 3 nicht definiert werden kann (z.B. rekursive Definitionen von Doménen). Solche

"Zur Erliuterung der Begriffe Signatur und Term, sowie zur Beschreibung der verwendeten Darstellung
verweisen wir auf [8].

®Dies gilt nur fiir logische Variablen, die beim Aufruf des Pridikats X in r noch nicht instantiiert sind.

°Eine Interpretation durch partielle Algebren mit Freier-Funktor-Semantik wie in [18] kann konstruiert
werden.
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syntaktisch moglichen aber semantisch nicht intendierten Fille werden durch die implizite
Partialitdt der Interpretationen der Operationen ausgeschlossen, d.h. Terme, die semantisch
nicht durch Abbildung 3 interpretiert werden konnen, haben keine semantische Relevanz. Dies
entspricht der Interpretation der Signaturen durch partielle Algebren wie in [15]. Ein expliziter
Vergleich mit der operationalen Semantik zur Verifikation der Korrektheit des Systems kann
spater aus der logischen Interpretation des Systems im “positiven Kern“ abgeleitet werden. In
den anderen Fillen wird in unserem System die Partialitdt syntaktisch dadurch abgefangen,
dafl bestimmte Aufrufe des Pridikats in/2 nicht durchgefithrt werden (vgl. Abschnitt 3.2).

‘ Symbol ‘ Semantik: eine partielle RANGE-Algebra A ‘
INT (7,0, succ, +, —, *) Die Algebra der ganzen Zahlen
range A(range) = {[A, B]|A, B € Z}, Intervalle ganzer Zahlen'’

definiert ein Intervall mit den angegebenen Grenzen:

A()((X,Y)) = [X,Y] (auch als Infix-Operation)

LIST<INT> | Die Algebra der Listen ganzer Zahlen, mit den entsprechenden Operationen:
(P(Z), concat, ...)

cv Constraintvariablen, A(cv) = CV
kind die Art der Doméine, die Menge A(kind) = {inter,vec,val}
which ordnet jeder CV ihre Art zu :

A(which) : CV — {inter,vec,val}

Dabei markieren die Werte folgende Interpretation der Doméne einer CV
X durch eine Menge:

inter : Intervalldarstellung: [A(min)(X), A(max)(X)]

vec : Listendarstellung : A(vector)(X)

val : Einzelner Wert : A(value)(X).

vector falls which vec liefert ist vector eine Liste ganzer Zahlen, die Werte der
Doméne der CV:

CV — P(Z) falls A(which)(CV') = vec,

undefiniert, sonst.

A(vector) :

value falls which val liefert ist value der einzige Wert der Doméne der CV:
CV — Z falls A(which)(CV) = val
A(value) { — Z falls A(which)(CV) = val,

undefiniert , sonst.

max, min in jedem Fall (von which) ist min der kleinste Wert und max der grofite
Wert der Doméne der CV: A(min), A(max) : CV — Z
len liefert die Anzahl der Elemente der Doméne der CV: A(len) : CV — N

Abbildung 3: Intendierte (denotationale) Semantik der Datentypen RANGE und CV

Das Préadikat in/2 definiert die Menge aller Constraintvariablen, die definiert werden
konnen. D.h. die angegebene Doméne ist eine Menge von ganzen Zahlen und ist unabhéngig
von der zu definierenden CV definiert (also nicht rekursiv). Die operationale Semantik von
X in r besteht aber auch in einer Anderung des Systemzustands, so daB der interne Cons-
traintspeicher das Constraint X in r enthilt, welches jederzeit semantisch durch Sem(r)a
interpretiert werden kann. Dabei ordnet Sem : T(RANGE,()) — « — P(Z) dem Intervall
r € T(RANGE, ()) bei einem aktuellen Constraintspeicher « eine Menge von ganzen Zahlen (Z)
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zu, wenn diese Menge berechenbar ist.!!

Definition 1 (Semantik von Wertebereichen) Die Semantik eines Wertebereichs r €
T(RANGE, () ist gegeben durch einen Constraintspeicher o und eine RANGE-Algebra A:
Sem(X..Y)a = A(..)(evaly(X), evaly (Y)) mit

X, falls X € Z,
evaly (X) = ¢ A(op)(evaly(Y), evaly(Z)), falls X = op(Y, Z),0p € {+, —, *},

A(op)(lookup, (X)), falls X € CV,op € {min, max, value, vector, len}.
Dabei liefert lookup, die aktuelle Domine einer CV aus dem Constraintspeicher «.

Der Constraintspeicher muf} also immer als Umgebung bei der Berechnung einer Doméne
einbezogen werden. Auflerdem wird durch in/2 der Constraintspeicher um das neue Cons-
traint erweitert. Die operationale Semantik von X in r ergibt sich also durch eine Verdnde-
rung des Constraintspeichers:

Definition 2 (Semantik von in) Die operationale Semantik des Pridikats

in = {(X,r)|Sem(r)a C Z Avars(r) # X} ist eine Anderung des Constraintspeichers c:
call(in) : CV x T(RANGE, ) — CV x P(Z) — {true, false}, mit

(X,r) = (X, Sem(r)a) — Sem™(cU{X in Sem(r)a,X in r}).

Wobei call den Aufruf von in (z.B. als Ziel in Prolog) beschreibt.

Ist Sem*(aU{X in Sem(r)o,X in r}) erfiillbar, so ist die deklarative Semantik des Aufrufs
true’, ansonsten ’false’.

Definition 3 (Semantik des Constraintspeichers) Die semantische Interpretation des
Counstraintspeichers ist die Konjunktion der semantischen Interpretation aller enthaltenen
Constraints:

Sem*(a) = Sem*([ X1 in 71, ..., Xy in m]) = Xy € Sem(r))a A ... AN X, € Sem(ry)a.

Beispiel 1 Als Beispiel wird ein Aufruf des Pradikats in/2 semantisch interpretiert. Sei
der Constraintspeicher o = [X in 3..8, Y in 1 .. max(X)] gegeben. Dieser wird nach
Definition 8 durch die Konjunktion X € [3,8] ANY € [1,8] interpretiert. Ein Aufruf von ’X
in min(Y) .. 6’ hat dann folgenden Semantik:

Zundchst wird die Semantik der Domdne berechnet:

Sem(min(Y)..6)a = A(..)(A(min)(lookup (Y),6)) = [1,6]. Damit kann entschieden werden,
daf$ das Constraint giltig ist (d.h. endlich, interpretierbar und nicht rekursiv). Also hat der
Aufruf call(in) eine operationale Semantik im Sinne von Definition 2, die berechnet wird:
(X,min(Y)..6) — (X,[1,6]) — Sem* (¢ U{X in 1..6, X in min(Y) .. 6}). Damit hat sich
die Semantik des Constrainspeichers verdndert:

Sem*(@¢U{X in 1..6, X in min(Y) .. 6}) = Sem*([X in 3..8, Y in 1 .. max(X),X
in 1..6,X in min(Y) .. 6])= X € [3,6] AY € [1,6]. Diese Konjunktion ist erfillbar,
somit ist die deklarative Semantik von *X in min(Y) .. 6’ in « ’true’. Der Aufruf war also
erfolgreich und hat den Constraintspeicher in gewiinschter Weise verdndert.

" P(M) steht fiir die Potenzmenge der Menge M. T(RANGE, ) beschreibt die Menge der Terme iiber der
Signatur RANGE mit der leeren Variablenmenge (vgl. [8])
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3.2 High-level Constraints

Wie bereits angesprochen wurde, sind (syntaktische) Aufrufe des in/2- Pridikats moglich,
die keine semantische Relevanz haben und auch nicht haben sollen.'? Daher werden Pridikate
definiert, die sich an den Anforderungen von Constraint-Programmierern orientieren, diese
high-level Priadikate werden dann auf Aufrufe des low-level Priadikats in/2 zuriickgefiihrt.
Jedes high-level Pradikat kann die Doméne aller in seinen Argumenten vorkommenden CVn
aus der jeweiligen Implementierung neu definieren. Zusammen mit der semantischen Inter-
pretation des Constraintspeichers aus Definition 3 kann sich dann z.B. eine Einschrinkung!'3
der Doméine einer CV ergeben.

Solche high-level Prédikate werden durch Prolog-Klauseln syntaktisch definiert und durch
Implikationen semantisch interpretiert. Dabei ist aber darauf zu achten, dafl es bei diesen
Priadikaten nur im negativen Fall, wenn also Constraints nicht erfiillbar sind, ausschliefllich um
das Beweisen von Klauseln geht. Im positiven Fall, wenn also alle Doménen so eingeschriankt
werden konnen, dafi sich eine Losung des durch high-level Constraints beschriebenen Problems
ergibt, ist der Effekt dieser Klauseln, auler der Beweisbarkeit, eine Verdnderung des aktuellen
Constraintspeichers (Seiteneffekt). Durch Anderungen von Constraints zu bestimmten CVn
ergeben sich auch Konsequenzen fiir die Doménen anderer CVn. Ist eine CV durch bestimmte
Werte (zB.Y in min(X) .. 5) einer anderen CV definiert, so hat eine Anderung von z.B. X
auch Auswirkungen auf die Doméne von Y. Diese Abhiingigkeiten werden aus Effizienzgriinden
ausschlieBlich durch Aufrufe von low-level Constraints erfiillt. D.h. nach einer Anderung von
z.B. min(X) wird das Constraint Y min(X) .. 5 nochmals aufgerufen, wodurch sich wegen
der Interpretation des Speichers durch eine Konjunktion eine Einschrinkung der Doméne von
Y ergeben kann.

Beispiel 2 Sei der Constraintspeicher [X in 5.. 10, Y in 3 .. max(X)] gegeben, dieser
kann semantisch durch X € [5,10]A\Y € [3,10] interpretiert werden. Sei weiter ein high-level
Constraint

*x=y+c’ (A,B,C) :-
A in (min(B) + C) .. (max(B) + C), B in (min(A) - C) .. (max(A) - C).

gegeben, dann hat der Aufruf des Ziels >x=y+c’ (X,Y,5) eine Erweiterung des Constraint-
speichers zur Folge:

[X in 5 .. 10, Y in 3 .. max(X),X in (min(Y) + 5) .. (max(Y) + 5),

Y in (min(X) - 5) .. (max(X) - 5)1. Damit ergibt sich eine Anderung der Semantik des
Speichers als X € [5,10] A\Y € [3,10] A X € [§,15] AY €[0,5] = X € [5,8] AY € [3,5]

3.3 Implementierung

Das vorgestellte System ist ein finite-domain Constraintsystem, das in der Sprache Minerva
fiir die Benutzung in Minerva entwickelt wird. Es ist in Anlehnung an c1p (FD) aus [5] entwor-
fen, wobei jetzt, wie beschrieben, eine Grundversion mit den low-level-Pridikaten in/2 und
remove/2 und einigen high-level-Priadiakten (vgl. Abbildung 5), zur Verfiigung steht. Diese

12Fin Ausdruck X in min(X) .. max(X) scheint trivial, ist aber nicht interpretierbar, da X und
min(X) . .max(X) laut Definition 2 nicht in der Relation in stehen.

13Erweiterungen der Domine sind nicht méglich, was durch die Monotonieeigenschaft des Schnitts von
Mengen (vgl. Def. 3) gesichert ist.
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Grundversion ist als Prototyp, der das Konzept der Modularitit und den Einsatz in verteil-
ten Systemen erlaubt konstruiert und schon wegen der Verwendung von Java als Zielsprache
in der Laufzeit nich mit anderen CLP-Systemen zu vergleichen. Im Unterschied zu clp(FD)
ist unser System nicht ’hart’ kodiert, sondern bisher ausschlieBlich in der Hochsprache Mi-
nerva, implementiert. Bis auf die verwendeten Pridikate zur Verwendung von attributierten
Variablen (co_check/2 ...) entspricht die Implementierung daher dem ISO-13211-1 Prolog-
Standard. Die Implementierung stellt also ein logisches Modul im Sinne von [1] dar, das eine
klar definierte Import- und Export-Schnittstelle zur Verfiigung stellt. Jeder Prolog-Dialekt
der, um die Prédikate zur Verarbeitung logischer Variablen erweitert wird, stellt die notwen-
dige Schnittstelle zur Verfiigung, so daff das Modul zur Constraintverarbeitung angebunden
werden kann. Ein weiterer Vorteil, der sich aus der Implementierung in Minerva ergibt, ist
die Moglichkeit, auf logische Variablen in einer beliebigen Programmumgebung zugreifen
zu konnen. Bei der Verwendung des fd-Pakets konnen Programme geschrieben werden, die
sowohl logische als auch Constraint-Variablen verwenden, da lediglich die exportierten Pridi-
kate zusédtzlich zur Verfiigung stehen. Das System besteht, wie es in Abbildung 4 dargestellt
ist, aus drei Minerva-Paketen; das Paket fd_constraint implementiert die Schnittstelle zu
Minerva, d.h. es werden die Prédikate comerge/2 und co_check/2 zur Verfiigung gestellt
und nur von diesem Paket aus werden Aufrufe der Pridikate co_add/2 und co_get/2 durch-
gefiihrt. Auflerdem wird das Constraint X in r’, das in Abschnitt 3.1 beschrieben wurde,
implementiert. Als Export-Schnittstelle dienen die nach aufen sichtbaren'? Pridiakte des
Pakets fd_predicates bzw. in der zu entwickelnden Version die des Pakets fd.

MINERVA

-Prolog

-GUI

attr. Var.

co_add/2

co_get/2
fd_constraint fd_predicates fd
comerge/2 < | Relationen Zerlegung
co_check/2«"| Arithmetik
in/2 = Domains x=y+c(Inter,H,10)
remove/2< x=y+c/3 x+y=z(F,G,Inter)

Minerva-Anwendung mit Constraints

Gleichungen/ Ungleichungen
Prolog
Graphik

Abbildung 4: Struktur der Implementierung des FD-Constraintsystems

"In Minerva ist information hiding moglich
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Das fd_constraint-Paket

Dieses Minerva-Paket enthilt die Implementierung des low-level-Constraints X in r, so dafl
seine operationale Semantik der in Abschnitt 3.1 definierten Semantik entspricht. Das Cons-
traint X in r wird intern in einen Term iibersetzt, der zum einen eine moglichst effiziente
Implementierung der Semantik, also der Zuordnung von Variablen zu endlichen Werteberei-
chen, und zum anderen Propagation erlaubt. Das Constraint X in r wird in ein Paar von
zwei Termen umgewandelt, die die Abhéingigkeiten anderer Constraints (depend(. . .)-Teil)
bzw. die Doméne (domain(...)-Teil) der CV beschreiben. Diese Paare werden dann mit
co_add/2 in den internen Constraintspeicher von Minerva eingefiigt. Bei diesem Einfiigen
wird dann ggf. das Prédikat co_merge/2 aufgerufen, das das neue Constraint mit den be-
kannten Constraints einer Variable verbindet. Ergibt sich dabei eine Anderung der Doméne
(sichtbar in domain(...)), so muf} diese Anderung in den anderen Constraints propagiert
werden. Dies wird durch den Teilterm depend(. . .) ermoglicht, der die Abhéingigkeiten be-
schreibt. Die dort enthaltenen Listen von Aufrufen kénnen zur Effizienzsteigerung sortiert
werden (Heuristiken), so daf} insgesamt weniger Propagation notwendig ist. Dies ist aber in
der vorliegenden Version noch nicht implementiert. Die Propagation der Abhingigkeiten ist
also 'von Hand’ implementiert, da es in Minerva keine suspend- und wake-Mechanismen wie
in ECLPS® [16] gibt. Es werden wie in [16] Listen von Constraints verwaltet, die immer dann
abgearbeitet (alle Elemente werden mit call/1 aufgerufen) werden, wenn sich eine Anderung
an einer fiir andere CVn relevanten Doméne ergibt.

In der vorliegenden Implementierung werden die Doménen, wenn mdoglich, sofort berechnet,
denn es ergeben sich immer nur Einschréinkungen der moéglichen Werte einer CV. Es wird
also immer versucht, die Werte Max,Min,Size und Kind festzulegen. Dies ist auch immer
moglich, aufler wenn die Grenze eines Intervalls durch den Ausdruck val(Y) definiert wurde
und die CV Y noch nicht instantiiert ist. In diesem Fall wird die Doméne nicht berechnet und
das Constraint, das val(Y) benutzte in die C_val-Liste der CV Y eingetragen. Diese Liste
wird sofort abgearbeitet, d.h. alle Elemente werden als Ziel aufgerufen, wenn Y nur noch einen
moglichen Wert hat. Analog werden die Listen C_max und C_min abgearbeitet, wenn sich die
Werte Max bzw. Min einer CV dndern.

Ein weiteres Pradikat, das in fd_constraint zur Verfiigung gestellt wird, ist remove/2, das
es erlaubt, einzelne Werte aus der Doméne von CVn zu entfernen. Dieses Pridikat ist not-
wendig, um Ungleichungen iiber CVn implementieren zu kénnen. Wird ein Wert aus einem
Intervall geloscht, so kann es sein, dafl das Resultat kein Intervall mehr ist und es muf eine
Umwandlung in die Listenreprisentation vorgenommen werden. Die Implementierung aus [5]
durch Bitmaps ist in Minerva oder Java nicht direkt moglich und scheint uns, wegen der
begrenzten Anzahl der Elemente' jeder Domine fiir Minerva nicht geeignet. Alternative
denkbare Darstellungen wiren Ausschlufilisten oder diinn besetzte Bitmaps [17] in Form von
Java-Mengen.

Kind wird mit dem Wert val instantiiert, wenn nur noch ein Wert in der Doméine der CV
enthalten ist, wenn also die Werte von Min und Max gleich sind. In diesem Fall wird dann
auch der Wert Val durch diesen einzigen Wert definiert.

Das von Minerva zur Constraintverarbeitung bendtigte Priidikat comerge/2 wird in die-

'5In c1p(FD) kénnen in Bitmaps maximal 128 Elemente verwaltet werden. Dadurch wird das System bei
der Verwendung dieser Reprisenatiion unvollstdndig, wenn eine Doméne mehr als diese 128 Elemente enthalt.
Um dieses Manko auszugleichen, wird in clp(FD) eine Verarbeitung eingefiihrt, die diese Unvollstédndigkeiten
verwaltet, so daf} sie effektiv in einem angewandten System zwar nicht mehr auftreten, aber aus theoretischer
Sicht nicht beseitigt werden (vgl. [7]).
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sem Paket durch den Durchschnitt der Doménen und die Vereinigung der Abhéngigkeiten
implementiert. D.h. wenn zwei CVn unifiziert werden, bzw. ein weiteres Constraint einer vor-
handenen CV zugeordnet wird, so werden die Représentationen der Doménen so zusammen-
gefafit, dafl ihre mathematische Interpretation dem Durchschnitt der repréisentierten Men-
gen entspricht. Da die Abhéngigkeiten anderer Variablen von den unifizierten CVn bestehen
bleiben, werden die Listen aus dem depend(...)-Teil jeweils konkateniert. Ist eine solche
Unifikation nicht moglich, wenn z.B. eine leere Domine entsteht, so scheitert co.merge/2
und Backtracking wird eingeleitet.

Das fd predicates-Paket

Das fd_constraint-Paket wird vom Paket fd_predicates verwendet, das die Constraints
zur Verfiigung stellt, die die Verbindung zwischen Anwender und Implementierung des Cons-
traints herstellen. Hier wird die Syntax zur Implementierung von Gleichungen und Unglei-
chungen, sowie einige Pridikate zum Umgang mit Constraints zur Verfiigung gestellt. Uber
dieses Paket ist das X in r Constraint selbst nicht aufrufbar, da dieses wie bereits in Ab-
schnitt 3.1 angesprochen wurde, dem Programmierer zu viele syntaktische Moéglichkeiten 148t,
deren Semantik im vorliegenden Kontext nicht interpretierbar ist. Es werden Pridikate zur
Verfiigung gestellt, mit denen Doménen von Variablen definiert, bzw. Domé&nen von CVn ein-
geschrinkt werden kénnen. In Abbildung 5 wird eine Auswahl der zur Verfiigung gestellten
high-level Constraints dargestellt.

o ’x+y=z’(X,Y,Z): 7 ist eine Variable oder eine CV, X und Y sind CVn, dann werden
die Doménen von X,Y,Z so eingeschrankt, dafl die Gleichung erfiillt ist

e ’x=y+c’ (X,Y,C): C ist Integer, X ist Variable oder CV, Y ist eine CV.
e 'fd_geq’ (X,Y): X,Y sind CVn, X ist grofler oder gleich Y

e ’fd neq’ (X,Y): X,Y sind CVn. Wenn X oder Y instantiiert wird, wird dieser Wert aus
der Doménde der anderen CV entfernt

e label(VarList): VarList ist eine Liste von CVn. Jedes Element der Liste wird mit
einem Wert aus seiner Doméne instantiiert.

e all different(VarList): VarList ist eine Liste von CVn. Alle CVn konnen nur mit
unterschiedlichen Werten instantiiert werden.

e domain(VarList,X,Y): Allen Variablen oder CVn aus VarList wird die Doméne [X,Y]
zugewiesen.

e Weitere Constraints sind: fd eq/2 fd gne/2, fdleq/2, fd 1lne/2,
greatestVal/1l, smallestVal/1l, fd_var/1, fdmin/2, fdmax/2, fd_dom/2,
fd_size/2, indomain/1, max(x,y)=z/3, min(x,y)=z/3,x=c*xy/3, x*y=z/3,
union/3, intersection/3, co_write/1.

Abbildung 5: High-level Constraints aus fd_predicates

Wie es auch in [5] und [3] empfohlen wird, werden in unserem System arithmetische
Constraints mit einer maximalen Anzahl von drei CVn zur Verfiigung gestellt. Dieses Vor-
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gehen erlaubt eine effizientere Implementierung dieser definierten Pridikate und ist keine
Einschriankung der Ausdrucksmoglichkeiten beliebiger Terme iiber CVn, da komplexe Ter-
me stets in Terme, die sich durch diese Bibliothekspridikate darstellen lassen, zerlegt werden
konnen (vgl. Beispiel 3). Zu entwickeln ist noch das Paket £d, das diese Zerlegung automatisch
durchfiihrt, wie es im néichsten Abschnitt beschrieben wird.

3.4 Ausblick: Beliebige Gleichungen

Der néchste Schritt in der Entwicklung des Systems ist die Implementierung des Pakets fd,
das die Syntax fiir Gleichungen und Ungleichungen iiber beliebigen Termen zur Verfiigung
stellt. Dieses Paket soll im fertigen System die Schnittstelle zum Constraint-Programmierer
sein, er gibt Doménen und Gleichungen iiber bestimmten Variablen ein, die dann als CVn
in einem finite-domain Constraintsystem wie z.B. in [7] verarbeitet werden. Die Gleichungen
werden auf high-level Constraints durch die Verwendung von CVn, die Zwischenergebnisse re-
prisentieren zuriickgefiithrt. Dadurch entstehen weniger komplexe Abhingigkeitsbeziehungen
zwischen den CVn im Constraintspeicher. Dadurch verringert sich zwar nicht die Gesamtzahl
der Abhiingigkeiten, aber bei einer Anderung werden weniger iiberfliissige Aufrufe gemacht,
da kontrolliert werden kann, was bereits verindert wurde. Dies wird in [5] verdeutlicht.

Beispiel 3 Die Gleichung F +G = H + 10 konnte direkt (inline code) implementiert werden,
indem jede C'V durch die anderen Werte reprdsentiert wird:

main(_):-
domain([F,G,H],0,20),
F=H+10-G, G=H+ 10 -F, H=F + G - 10.

Dann miissen bei einer Anderung der Domdne von F die beiden letzen Gleichungen nochmals
als Constraint aufgerufen werden. Wird die Gleichung aber durch £d in die Klausel

main(_):-
domain([F,G,H],0,20),
'x+y=z’ (F,G,Inter), ’x=y+c’(Inter,H,10).

iibersetzt (library calls), so muf bei einer Anderung nur ein Constraint aufgerufen werden.
Und nur wenn diese Anderung einen Effekt auf andere Domdnen hat, werden weitere Aufru-
fe durchgefiihrt. Wie man sieht, kénnen durch Berechnung von Zwischenvariablen komplexe
Abhdngigkeitsnetze reduziert werden.

4 Zusammenfassung

Die Implementierung von Constraintsystemen fiir die verteilte Anwendung im Internet ist bis-
her nur ansatzweise und direkt in Java (z.B. [2], [4]) m6glich. Die logisch-deklarative Sprache
Minerva [12] stellt die Verarbeitung von attributierten Variablen wie in [16] zur Verfiigung
und ist selbst in der Sprache Java implementiert, so daf sie verteilte und besonders sichere
Internet-Anwendungen unterstiitzt. Diese attributierten Variablen werden dazu verwendet,
mogliche Wertebereiche an Variablen zu binden, so daf} sie als Constraint-Variablen in einem
FD-Constraintsystem wie in [5] verwendet werden konnen. Dieses 'Binden’ wird durch das
Constraint X in r umgesetzt, das die Interpretation einer Doméne r in einer bestimmten Um-
gebung (andere Constraint-Variablen) an die Variable X definiert. Dieses low-level-Constraint
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wird sowohl konzeptionell (Syntax und Semantik), als auch operational (Implementierung)
beschrieben. Das FD-Constraintsystem erlaubt es dem Benutzer, beliebige Gleichungen und
Ungleichungen iiber Constraint-Variablen anzugeben, wobei die Doménen der einzelnen Va-
riablen durch solche Ausdriicke eingeschriinkt'® werden kénnen. Die Gleichungen und Un-
gleichungen werden via high-level-Constraints auf das implementierte low-level-Constraint
zuriickgefiihrt.

Der Constraintléser ist in der Sprache Minerva und nicht in der unterliegenden Zielsprache
Java implementiert, so dafl er unabhingig von der vorliegenden Minerva-Implementierung
bleibt. Aulerdem kann das Modul zur Constraintverarbeitung wegen seiner klaren und ein-
deutigen Schnittstellen auch zur Erweiterung anderer Prolog-Dialekte verwendet werden, in-
dem dort die entsprechenden Schnittstellen-Priadikate implementiert werden.
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Abstract

Constraint databases exploit a fundamental duality: a constraint (first-order formula)
with free variables is interpreted as a set of database tuples that satisfy it. And, conversely,
a database object can be viewed as a constraint. This enables to use constraints as basic
data types in the underlying DBMS and to enjoy expressiveness of first-order logic and
most from constraint programming.

Most of the existing frameworks consider the relational data model as a basic data
representation model and use linear constraints to represent complex objects. This is not
always efficient. Moreover, modern DBMS offer much more than a simple set of relational
tables. Therefore, we focus on the definition and formal background for an implemen-
tation of a constraint data model to be built on the top of an object-relational DBMS.
As an illustration, our approach is capable to exploit existing spatial and temporal tools
(like the one from Oracle8) yielding the declarativeness and expressiveness of constraint
programming.

1 Introduction

With the increasing complexity of applications that store and manage spatial and tempo-
ral data, Database Management Systems are facing new challenges to efficiently represent
and query such data, preserving the declarative and user-friendly features of the query
languages. It has been acknowledged for a long time that the relational model fails to
handle highly complex data and their operations. For this reason, the existing commer-
cial DBMS, are always more directed to the use of object-oriented models, as they are
more suitable to handle with such a kind of data. For instance, the Spatial cartridge of
Oracle8 ([1]) no longer manages complex geometrical shapes as sets of points stored in
tables, but uses specially designed data types, operations and tools to handle this sort
of data efficiently. Due to the extensive range of applications, the problem of developing
and unifying data model still remains open, when a facility to manipulate different data
in a uniform way is needed.

The recent fields of constraint database, initiated at the beginning of the decade
[14], has lead to sound data models and query languages for multi-dimensional data
[7, 13, 9]. The big challenge of constraint databases is to introduce constraints as basic
data type in databases. The main principles are based on a simple and fundamental
duality: given a database with the schema [Ay, ..., A,], a constraint (first-order formula)
¢ with free variables 1, ..., ®, is interpreted as a set of tuples (dy,...,d,) that satisfy
¢; and, conversely, a finitely representable object in (x1,...,#,)-space can be viewed as
a constraint. This enables to manipulate relations in the underlying DMBS in a symbolic
way enjoying expressive power of first-order logic. That is, the syntax is constraints,
i.e. symbolic expressions; the semantics are the corresponding relations. From this data



modeling perspective, constraints are used as a unifying data type for the representation
of different sorts of multi-dimensional data. Most of the existing frameworks rely on
linear constraints, first appeared in [10]. They allow to manipulate relations of arbitrary
dimension between points in a symbolic manner. In spite of their expressiveness, the
existing constraint databases are not always efficient enough for real problems where the
size and the complexity of data are high. In particular, spatial data might be so complex,
e.g. non-convex geometries with multiple holes, that constraint database models are not
suitable to handle them efficiently.

Therefore, we focus on the definition of a constraint data model, built on the top of
object-oriented DBMS. This approach is not new, there exist papers and prototypes like
[3, 4, 9]. The challenge of our proposal is that the constraint model exploits existing
spatial and temporal tools (like the one from Oracle8) preserving the declarativeness of
the first-order languages. For these reasons, the model is based on constraints, which
express relations between objects whose implementation 1s hidden.

The design of the model is based on two principles. Firstly, constraints must be
treated as "first class objects”, whose methods are typical logical operations, such as
conjunction, disjunction and existential quantification. Secondly, an underlying object-
based representation of data must be wrapped as constraints. The core of the approach
is the set of rules (or axioms), given by the cylindric algebras. This family of algebras
are formed by enhancing Boolean algebras with equality and a family of unary operations
called eylindrification. Constraint languages can be interpreted under some conditions as
cylindric algebras because operations on constraints such as disjunction, conjunction and
projection can be operationally formalized as binary (disjunction and conjunction) and
unary (projection) operators of the cylindric algebras. We illustrate the approach using
spatial and temporal data.

The remainder of the paper is organized as follows. In section 2 we give an example to
motivate our choices and to facilitate the understanding of the following theory. Section 3
recalls basics of first-order logic, constraints and introduces the cylindric algebras with the
set of axioms that characterized them. In section 4 we define two domains, respectively
of temporal and spatial objects, on which the constraints are defined and show how the
approach works. The last section gives some remarks and future works.

2 Motivating Example

Assume that we would like to perform some queries on particular entities in Berlin, for
instance:

Q1 Give me the buildings that don’t exist anymore and the time in which they were
present.

Q)2 Give me the parcels inside a park along a river.

In the above queries, different entities are considered, like time, space and thematic
features. To answer ()1 and (J; we need a data model that gives the possibility to
reason with objects of different nature. In particular, we need to represent parks and
parcels as geometric objects with shapes and locations and relationships between them
like, intersection, inside etc. and buildings as objects with timestamps.

We suppose to have a database storing information about buildings, parcels, parks and
rivers in Berlin as objects. Some of them (temporal objects) have a timestamp, indicating
its life time and other objects (spatial objects) have a geometry describing its location
and shape. How the timestamps and geometries are stored, is hidden at the DBMS level.
Fach object is stored in a table with two attributes, namely the name of the object (or
identifier) and a timestamp or a geometry (see the fig. 1), depending if the object is a
spatial or a temporal object.
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Figure 1: Schema of an object-oriented model for some entities in Berlin

As shown in fig. 1, the second attribute of the tables refers to some objects, namely
spatial and temporal objects, whose structure is hidden in the underlying model. What
is known is a set of operations (or methods) that the underlying model provides to reason
with temporal and spatial objects.

The constraint database model offers unifying framework to model this kind of situa-
tions. The above queries 1, Q)2 can be reformulated in first-order logic as the following
formulas:

1. 35, (building(name, 1) A before(ry, 1))
Y2 Je, ws(parcel(name, 1) Apark(_, zo)Ainside(zq, 22) Ariver(., x3) Atouch(zs, 23))

1 defines a set of buildings that lived during an interval ending in some time point.
The existence of 7, after 7, states that 7 is not infinite and the corresponding buildings
stopped to exists in some time. The meaning of the conjunction is in this case clear. The
existential quantifier 3., says that we are not interested in the values of the variable m
but only in its existence and therefore can be eliminated. The elimination of m produces
a new formula equivalent to 1, which selects only the values for 7 that are finite.
building is a predicate (or a table) in the database that refers to a time interval r, and
before(ry, ) is a relationship between intervals. As the intervals, the relationships are
implemented in an underlying model. Similarly we can reason for 5. But in this case
the objects involved in the formula are spatial ones and an appropriate reasoning has to
be made depending on the types of the objects, e.g. polygons, lines, points etc. and the
set of possible relationships between them.

The evaluation of the above queries relies on a constraint database model, which is
built from the objects buildings and intervals, for @1 and parcels, parks and rivers
for 5. We assume that an underlying DBMS provides objects manipulation primitives
but not the constraints one. A constraint object has to be created as an instance of a
predefined class constraint. The constraint objects in the class constraint have standard
constraint operations such as conjunction, disjunction and projection. The disjunction
operation (join) models, in a general way, the “merging” together of information via set
union. The conjunction (meet) plays the important role of collecting information during
computation. Finally, the projection on a set of variables Y with hidden variables X
(Ix), projects out information about X from the constraint on which the operator is
applied.

In the particular case of the queries @1, @2, the corresponding formulas ¢, ¢s are
existentially quantified conjunctions of constraints. Two constraint instances must be
created with particular references: in the case of ¢ to the objects buildings and intervals
and the method be fore defined for intervals; in the case of @5 to the objects parcel, park, river
and geometries and the methods inside, touch belonging to geometries. Both constraint
objects have methods to perform conjunction and projection.



Such a model will be presented in the next sections and an algebra that gives the
rules to define the operations of conjunction, disjunction and projection of constraints
interpreted on set of structured objects, like intervals and geometries.

3 Wrapping objects as constraints

Fundamental aspects of constraint programming can be separated from the details spe-
cific to particular constraint systems. This is exactly what is needed to establish basic
principles for building constraint from objects stored in a database. In particular, con-
straints can be seen as elements of an algebraic structure, providing a uniform treatment
of domain-dependent features. We use a widely known algebraic definition of first or-
der logic, namely, cylindric algebras. Constraint systems are then defined as algebraic
structures whose domains represent constraints and whose operations include unification,
constraint composition and existential quantification.

3.1 Basics

We start by recalling the needed basic concepts.

An algebraic structure is a pair (D, Q;);er where D is a non-empty set, called the
domain' of the structure and Q;, i € I are functions (operations) on and to elements
of D. The set Q;cr 18 defined by a vocabulary, or signature, which consists of a set of
function symbols, and of a set of constant symbols, together with an arity function that
assoclates a natural number n to each element in the vocabulary.

A first-order language has a vocabulary extended with predicate symbols. An inter-
pretation structure of a first-order language consists of:

e the corresponding algebraic structure (D, Q;);er (its vocabulary is exactly the func-
tion symbols and the constants of the language)

e an interpretation of predicate symbols

An interpretation of n-ary predicate is an n-ary relation defined as a subset of A" (the
n-ary Cartesian product A x ---A).
We distinguish the following syntactic objects of the language:

e a countable set of variables

e terms, which are built from variables and symbols in the vocabulary of the algebraic
structure

e well-defined formulas, which are build from variables, terms, predicates, existential
(3) and universal (V) quantifiers using standard first-order connectives (such as v,
A, «, etc.); formulas might contain free variables, i.e. variables, which are not
bound by the quantifiers

o well-defined sentences, which are formulas having no free variables

Given an interpretation structure of a first-order language, a truth value (i.e. false or true)
can be defined for any sentence in the standard way. A language and its interpretation
form complete logical theory if there is an algorithm which computes the truth value for
any sentence.

Let ¢ be a formula with n free variables Z. Tts extensional representation ext(¢) is a
set of all n-ary tuples of domain elements d such that

¢(d) is true in the interpretation structure of the language

n the literature can be found other terms: universe, carrier, etc.



Two formulas ¢(7) and ¢(y) with T and ¥ free variables, are said to be equivalent iff the
sentence

(VZ,9) (¢ = ¥)

is true in the interpretation of the language. A language with an interpretation structure
form a decidable logical theory if there exists an algorithm which decides equivalence for
any pair of formulas.

One of fundamental problems in first-order logic is quantifier elimination: given for-
mula ¢, find an equivalent formula ¢ that has the same free variables but contains no
quantifiers.

3.2 Flat Constraint Algebras

Given a decidable logical theory, we use term constraints to denote the set of formulas
having no occurrences of negation and existential quantifier. We give now a formal alge-
braic specification of flat constraints, 1.e. constraints having no occurrences of function
symbols.

Constraints are constructed using disjunction and conjunction. An algebraic charac-
terization of this process exploits algebraic structures (C, Q) with C the domain of the
structure. With an abuse of notation, we will denote distinguished elements of C as con-
stant operations on C. In particular, we use special elements 0 and 1, called identity
elements. Next, we need a structure (C, Q), called monoid. Its set of operators @ has a
binary function, say ®, such that ® is associative (i.e. (a®b)®c=a® (b ® ¢) for all
a,b,c € C); and there is an identity element, say 1, such that a ® 1 =1 ® a = a for any
a € C. Finally, a semiring [2, 15] is an algebraic structure (C,®,®,1,0) satisfying the
following:

Ry. (€,®,1) and (C,®,0) are monoids.

Rs. ¢ 1s commutative and idempotent, i.e. Py = yPx and x B = « for any z,y € C,
resp. (Hence, @ is associative, commutative and idempotent).

Rs. 01s an annihilator for ® | i.e., forevery c€C, c®0=0® ¢ =0.

Rs. ® is left- and right-distributive over applications of &, i.e.,1f ay, as and ¢ are elements
in C, then e® (a1 Baz) = (c®@a1)P(c®ay) and (a1 P az) Qe = (a1 Q¢) D (a2 ® ¢)

With an abuse of notation, we write C to denote the semiring (C, ®,®,1,0) when the
meaning is clear from the context.

Semirings are naturally ordered by the binary relation < such that for any a,b € C:
a < biff a®c =bfor some ¢ € C ([15]). Since @ is idempotent, there exists a natural
order relation < C C x C for a semiring C:

c1 <o iff ¢ B cg = e for any ¢1,¢5 € C,

Modeling the semantics of constraints requires the ability to restrict a constraint to the
variables appearing in the query. Another important aspect is unification, substitutions
and variable dependencies between constraints. Semirings are too weak to capture these
important ingredients.

A family of “hiding” operators models semantics of the first order existential quantifi-
cation. The intuition here 1s that given a constraint ¢, the existential quantification, being
considered as an algebraic function Ix(c¢), yields the constraint obtained by “projecting
out” from c all information about the variables in S.

Diagonal elements (denoted by d, , below), model equations of the form z = y with
z and y variables. It 1s a well-known construction in cylindric algebras, which captures
semantics of equality directly or indirectly occurring in any constraint system.

A flat constraint system (C,®,4,1,0,3x,ds o), X CV, z,2’ € V is an algebraic
structure where



C is a set of constraints generated by a given set of flat atomic constraints over
variables V', i.e. constraints of the form p(z1,...,2,) with p a predicate symbol
and z1,...,z, €V

e 0,1 d, . for each pair x, 2’ € V, are distinct (atomic) elements of C
e ®, @ are binary operations on C

e the structure (C,®,®,1,0) is a semiring

e {Ix}xcv is a family of unary operations on C

such that the following postulates are satisfied for any constraints ¢, ¢’ € C; and variables
{e}, X,V CVand 2,2 2" € V:

Ci. 3x0=0

Cy. ¢e®dAxec=3xc;

Cs. Ix(c®3Ixd) =Ix(TFxc® ) = Ixe @ Ix /s

Cy. dxdye=Fxuy)o

Cs. dx(c® ) =3Ixe ® Ixc;

Dl. dx,x = 1,

Do. dx,x’ = dx’,x;

Ds3. dyt o = Aoy (det o @ dyp o) where z # &' 2"

Dy. El{x}(dx,x’ ® (C & C/)) = El{x}(dx,x’ ® C) ® El{x}(dx,x’ ® C/)~

The above suggests an algorithm which generates the set of constraints C starting
from flat atomic constraints, which include diagonal elements (equality) and two identity
elements. The identity elements 1 and 0 capture semantics of the fixed first order predi-
cates (constants) true and false. In the following we distinguish between constraints and
simple constraints. A constraint is any object in C, while a stmple constraint is an atomic
constraint, or the existential quantification of a simple constraint, or a conjunction (i.e.,
®) of simple constraints. Therefore, simple constraints do not contain .
The meaning of existential quantification is given by the axioms from 1 to Cs, while

equality are specified by the axioms from Dy to D4. Axioms D3 and D, relate the notion

of renaming of the variables with equality.
Variable renaming can be explained with the derived operation

0%c = 3yp)(ds,y @ c) for pair of variables x, y such that x # y

Intuitively it changes variable names. As a consequence, notions of “independence” and
“occurrence” of variables apply in the obvious way to constraints in C. Let ¢ be a con-
straint and var be the set of variables occurring in it. Given a variable x, we define:

z ind ¢ iff 0%¢ = ¢ for any y € V such that z # y

A variable x is bound in ¢ iff it is existentially quantified in ¢; # is free in ¢ iff & € var(c)
and « is not bound in ¢. A renaming of ¢ with respect to z is a constraint d%¢ such that
z # y and y ind c. The set of free variablesin a constraint ¢ is denoted by F'V(¢). Thus,
we can denote Jy4,(.)\x¢, i.e. hidining all the variables in ¢ except X, as A(e)x.

As an illustration, trivial constraint systems can be obtained directly from a semiring
C by letting:

o d; o =1 for each pair z,2' € V
e dxc = c for each constraint c€ Cand X CV

This, for instance, yields %¢ = ¢ for each pair of variables 2,y € V', i.e. these constraints
don’t feel variable dependencies.



3.3 Properties of Constraint Systems

Given a constraint system C, for any constraints ¢,¢’ € C and variables z € V, X C V
and y, ¥,y € V such that x # y, the following properties hold:

Pl: dx3xc=3xc;
P2: ¢d¢ = dxed3Ixd;
P3: Ve, € C: ' <ddxc & dAxd <3k
P4: Ve, €C: e¢<cd A ¢ <dxe = dxe=3xc;
P5: dypye = ciff Jgzy¢ = ¢ for some ¢ € C;
P6: Jy,yc = cif x ind ¢ (in particular 3y, dyryn = dys yo when x £y, y");
P8 ¢d¢d = eV
P9: 0431p1c = e
P10: 0Y ¢ = ciff 0%¢ = ¢ for some ¢ € C;
P11: Ax1=1;dxc =0 iff ¢ = O;
P12: Jnydey = 1;
P13: (dyyy/ [029] dylyy//) o) dyyy// = dyyy// (transitivity).

In particular, from P9 0%c < 3Jy,yc and if x is bound in ¢ then x ind c¢. Therefore,
if ¢ is a renaming apart of ¢/ with respect to x, then x ind c¢. The property P6 extends
to conjunctions of constraints and describes the interaction of projection with (hidden)
variables: for any constraints ¢ and ¢/ and X a set of variables such that x ind ¢ for every
x € X, holds:

dx(e® ) =c®3Ix().
Three is an important relation between existential quantification (hiding variables) and
renaming apart of constraints with “fresh” variables. Namely, given constraints ¢ and ¢/,

holds:
¢® ey’ = (e @ 04c), for y ind ¢, ¢’ and y # =

4 Application to Temporal and Spatial Objects

In this section we present an application of the machinery introduced in the section 3
above. Namely, we develop a constraint system which wraps temporal and spatial data.
To model them we exploit two classes of objects, a temporal and spatial one, as subclasses
of the class “constraint”.

The operational semantics of the class “constraint” has been explained in section 3.
Below we use the standard Java object model as an object-oriented framework [8]. In
particular, all objects, which can be used in our constraint database must extend the
abstract class “constraint” (see fig. 2). Our aim is to develop a programming technology
facilitating development of complex constraint systems correctly. In particular, if all
objects extend the class “constraint”, then the standard compiler can be used to ensure
that the constraint system is well-defined in the sense of section 3.

Below we consider time intervals and spatial objects as domains of the constraint
system. Predicates express relationships between the objects. They are the bricks used
to built up our constraints. Next, we define two binary operations, namely A, V, to
compose our constraints and an unary operator Jx to hide variables. The result must
satisfy the definition of constraint system in 3.

In this way in the next subsection, we define a temporal constraint system, based
on Allen’s interval algebra [11, 12], and a spatial constraint system, based on Egenhofer
spatial relationships between two-dimensional objects. As soon as the both kinds of
objects are wrapped as constraint systems, they can be used in a uniform constraint
system.
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Figure 2: Spatial and temporal classes as subclasses of constraint

4.1 Temporal Constraint System

The temporal constraint system is built up from the predicates corresponding to Allen’s
algebra relations. Constraints are interpreted over the predefined interval domain 7.

4.1.1 Temporal Domain and Predicates

The domain 7 is the set of well-defined time intervals. A well-defined interval ¢ is a closed
interval whose starting and ending points sp(¢) and ep(7) are finite and sp(7) < ep(7).
Also, we use the unique open interval, with starting and ending points —oco and +oo,
resp. Below we denote with ¢,4,142,...,%, closed elements of 7, with fime, the open
interval (—oo, 400).

Allen [11] defines a set of binary relations between time intervals, which cover all
possible binary relations between intervals. We need the corresponding set of predicates
and an interpretation of such predicates over the domain Z. Namely, for all intervals
1,171,129 €L, we define the following predicates:

po. equals(iy,iz) = true < sp(iy) = sp(iz) Aep(ir) = ep(ia)
p1. before(iy,iz) = true < ep(iy) < sp(ia)
pa. meets(iy, iz) = true < ep(i1) = sp(ia)
ps. overlaps(iy,is) = true < sp(i1) < sp(iz2) Aep(in) > sp(iz) Aep(i1) < ep(ia)
pa. during(iy,is) = true < sp(iy) > sp(iz) Aep(ir) < ep(ia)
ps. starts(ii,ia) = true < sp(iy) = sp(ia2) Aep(i1) < ep(ia)
pe. finishes(iy,ia) = true < sp(i1) > sp(ia2) A ep(i1) = ep(ia)
The above set of predicates corresponds to a subset of all Allen’s relations. Remaining
predicates are obvious as it can be seen in the figure 3 which shows the complete set.
To build the constrain system correctly, we extend the above set of predicates adding
four more unary predicates on 7 having the following interpretation:
q1. time(i) = true < { = time
q2. not_time(i) = true < i # time
qs. not_point(i) = true < sp(i) = ep(i)
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after(i2,il) is_met(i2,il) is_overlapped_by(i2,il)
i2 il il
il 2 2
during(il,i2) starts(il,i2) finishes(il,i2)
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Figure 3: The complete set of Allen’s relations between intervals

q4. not_point(i) = true < sp(i) # ep(i)

Consider the set of all well-formed formulas built from the above predicates p; —
pe, P1 — ps and q1 — ¢4 such that they have no occurrences of the universal quantifier and
negation, i.e. formulas are built up only using connectives {A,V,3}. Also, there are two
special constraints, the tautology true and the inconsistent formula false. Two formulas
are equivalent is they have the same extensional representation (cf. sec.3.1). Let Piime
be the corresponding quotinet set. This, for instance, enables a well-defined algebraic
characterization of the two logical connectives A and V defining them as binary operators
from elements of Pyjpe to elements of Pyspe, such that Vo1, 0o € Prime:

AV Piime X Piime— Ptime

© © © € Prime and ¢ = 1 A (V)2
1 A (V)p2 =< true
false

It is not difficult to see that the algebraic structure (Piime, A, V, true, false) is a semiring

(cf. sec. 3.2).

4.1.2 Cylindrification of Temporal Constraints

We construct a family of unary operators, which models the semantics of the first-order
existential quantification. Let {x}, X, Y C V be sets of variables. The existential quantifi-
cation is an algebraic function, that applied to a constraint ¢ generates another constraint
Jx ¢ projecting out from ¢ all the information about the variables X.

We define a cylindrification operator on the atoms of the Allen language and show
that it satisfies the axioms of the cylindrification operation of the cylindric algebra (cf.
sec.3.2). Let ¢(x) be the unary predicates and p(z,y) the binary predicates defined in
4.1.1. The projection of such predicates is defined as the following:

EQq. 3pq(x) = true

not_time(y) iff pe€{before after meets, is_met_by,
contains, started_by, finished_by}
EQs. Jpp(z,y) = ¢ not_point(y) iff pe€{during}
not_point(y) A not_time(y) iff p € {overlap,overlapped_by, starts,
finishes}

E@)1 and F(Q, define the existential quantifier for the atomic formulas of Pyjpme.. To
have a complete definition of the existential quantifier, consider constraints in Pipme.
Since the operators A, V satisfy the properties of associativity and distributivity, a con-
straint in Pyime can be transformed into the disjunctive normal form (a set of conjunc-
tions). Since the existential quantifier distributes on disjunction, the complete definition



of the operator Ix is obtained only considering it for conjuntions of predicates. We do it
inductively, first considering a conjunction of two predicates.

We use the transitivity table defined by Allen in [11]. We denote the table with
Tiimelt, j], where i and j correspond respectively to the rows and columns of the ta-
ble. Tiime[i, j] has twelve rows and twelve columns, each of them corresponds to one of
the predicates described in 4.1.1. Each entry Tiime[?, j] defines a formula equivalent to
pi(z,y) A pj(y, z), where new relations between z and z are deduced.

Example 4.1 The entry Ti;m.[1, 1] of the transitivity table defines an equivalent formula
for (before(yy,x) Abefore(xz,y2)) such that:

Teime[l, 1] = (before(yr, ®) Abefore(x,ya)) = before(yr, y2)

In the resulting formula the variable z i1s eliminated. ad

Conjunctions of two formulas in the transitivity table can be used to define formulas
that are equivalent to existentially quantified formulas but the variables in the scope
of quantifier are be eliminated. Let py,p2,...p12 € P, where the p;s are the two-place
predicates in 4.1.1, the following equivalences hold:

3o (pilz, 1) Apj(x, y2)) = Fo i, y1) A o pj(, y2) A Thimeli, J]
where 3, pa(z, y2) are defined by EQ; and EQa.
Therefore, for an arbitrary sequence of conjunctions, whose predicate share the same
variable x, we have:
n n () ,
EQs. 3o(A pi(z,u:)) = A Fepi(@,yi) A N\ (Trimelh, 5]k
=1

i=1 7 k=1
where h,j € {1,...,n}.

4.2 Spatial Constraint System

In this section we define a constraint system for spatial relationships between spatial
objects, namely binary topological relationships from [5]. Constraints are interpreted over
a predefined domain of spatial objects O.

4.2.1 Spatial Domain and Predicates

Let O be a set of well-defined spatial objects such as points, lines and polygons. We
don’t not make for the beginning any assumption on the representation of the objects.
We assume that two functions bound and int are defined, that return respectively the
boundary and the interior of the object. Furthermore, assume that:

bound,int : O — T
T={(z,y): 2,y € R}
on 7 the operation N intersection is defined.

In the follow, we denote with 01,09, ..., 0, elements of O.

We use the set of binary topological relationships between the objects in O as it is
defined in [6, 5], and the corresponding interpretation of them over O@. All the relations
are shown in the fig. 4.

s1. equal(o1,02) = true < bound(o1) Nbound(oz) # O Abound(o1) Nint(o2) = int(o1) N
bound(oz) = O Aint(o1) Nint(oz2) # 0

sa. disjoint(o1,02) = true < bound(o1) N bound(oz) = bound(o1) Nint(oz) = int(o1) N
bound(o2) = int(o1) Nint(oz) = 0



s3. touch(o1,02) = true < bound(o1) Nbound(os) # O Abound(o1) Nint(oz) = int(o1) N
bound(o2) = int(o1) Nint(oz) = 0

s4. inside(o1,02) = true < bound(oy) N bound(oz) = O A bound(o1) Nint(o2) # O A
int(o1) Nbound(o2) = O Adnt(o1) Nint(oz) # 0

s5. contains(oy,02) = true < bound(o1) N bound(oz) = O A bound(oy) N int(oz) =
O Aint(o1) Nbound(o2) # O Adint(o1) Nint(oz) £ 0

sg. covered_by(o1,02) = true < bound(o1) N bound(oz) # 0 A bound(o1) N int(oz) #
O Aint(o1) Nbound(o2) # O Adint(o1) Nint(oz) £ 0

s7. covers(oy,02) = true < bound(oy) N bound(oz2) # O A bound(o1) Nint(oz) = O A
int(o1) Nbound(o2) # O Adnt(o1) Nint(oz) # 0

ss. intersect(o1,02) = true < bound(o1) Nbound(oz) # O A bound(o1) N int(oz) #
O Aint(o1) Nbound(o2) # O Adint(o1) Nint(oz) £ 0

)
O

(disjoint)

(equal) (inside)

'   i @

(contains) (covered_by) (covers) (intersect)

Figure 4: Basic topological relationships between spatial objects embedded in R?

We need some unary predicates to complete our language:
sg. point(o) = true < int(o) = 0
s10. not_point(o) = true < int(o) £ 0
s11. space(o) = true < bound(o) = 0
s12. not_space(o) = true < bound(o) # 0
Consider the set of all well-formed formulas which are built up from the above predi-
cates and the connectives {A,V,3}. The set contains the tautology true and the incon-
sistent formula false. Let P,pq.. be such a set. Like in the temporal case in 4.1.1, we

define the quotinet P pq... The algebraic structure (Pypace, A, V, true, false) forms a
semiring.

4.2.2 Cylindrification of Spatial Formulas

We define in the following the cylindrification operator on the atoms of P,pace. Let ¢(2)
be the unary predicates and p(#, y) the binary predicates defined in 4.2.1, we define the
projection of such predicates as the following:

SQ1. Ipq(x) = true

not_space(y) iff p€{disjoint, touch, contains}

SQ2. Ipple,y) =< not_point(y) iff p€ {inside}
not_point(y) A not_space(y) iff p € {covered, covers,intersect}

The following table Tpacc[7, j] is the transitivity table defined for the predicates s; —ss
described in 4.2.1. p; and p; are one of the binary predicates and z, y, z are objects of O.
pi(z,y) is the predicate on the raws and p; (y, ) the one of the columns. The conjunction
pi(z,y) A pj(y, z) infers new conditions on the objects «, z as described below:



pi(z, y)A disjoint touch mside contain covered_by cover intersect
p2(y, 2)
disjoint all d,t 1 d,t 1 d d,t 1 d d,t 1
(d) cov_by, int cov_by, int cov_by, int cov_by, int
touch d,t,con d,t, cov 1, cov_by d 1, cov_by d,t d,t, 1
(t) cov,int | cov_ by, int int int cov_by, int
mside d d ] d,t,1,con ] d,t, 1 d,t, 1
(1) cov_by, cov,int cov_by, int cov_by, int
contain d,t,con con, cov 1, con, cov_by con con, cov con, cov con, cov
(con) cov, int int cov, int int int int
covered_by d d,t ] d,t,con 1, cov_by d,t, cov by d,t, 1
(cov_by) cov, int cov, int cov_by, int
cover d,t,con t,con 1, cov_by con cov_ by, cov con, cov con, cov
(cov) cov, int cov, int int int int
intersect d,t,con d,t,con 1, cov_by d,t,con 1, cov_by d,t,con d,t,1,con
(int) cov,int cov,int nt cov,int nt cov,int cov_by, cov,int

Table 1: Transitivity table Tp,cc[¢, j] for Egenhofer relationships.

The existential quantifier is defined in the same way as in 4.1.2, but in this case we
use the table 1. Therefore, for an arbitrary sequence of conjunctions, whose predicate
share the same variable x, we have:

n n ()
SQ3~ Elx(/\l Pz’(l‘, yz)) = '/\1 prz(l‘, yz) A k/\l(Tspace [h, ]])k

1= 1= =
where h,j € {1,...,n}.

It can be seen that the operators dx defined above and in sec. 4.1.2 satisfy the axioms

C1 — (5, where & = V and ® = A. For instance, (5 states that the constraint Ix¢
is weaker than ¢. In the Allen constraint system, this means that the set of intervals
satisfying Ix ¢ contains all intervals satisfying . Since both our constraint systems are
logic-based and the formula ¢ — Jx ¢ is the well-known tautology, the property C' holds
in our constraint systems.

5 Conclusion

We have introduced a formal background for a component-based programming tool, which
enables to use constraints as basic data types in an object-relational DBMS. We have used
cylindric algebras as a backbone since it allows to formalize the notion of “constraint
objects”. It preserves most of important ingredients of constraint programming. We
believe that a suitable Java-based implementation of the cylindric algebra can be done
as an abstract super class of all constraints in the system. This would allow to guide
an implementation of particular constraints. In particular, type checking facilities of the
Java compiler can be used. In other words, out ultimate goal is a component-based
programming environment for developing different constraint databases. Basic elements
of such an environment have been illustrated using temporal and spatial objects.

Most of existing constraint databases exploit the same idea: a restricted class of first
order formulas can be given a reasonably efficient operational semantics. For instance,
it is used to obtain the so-called constraint algebras and then to compile them into ex-
tended relational operators. However, in our case, we have a different goal: given an
object-relational database schema, construct its light-weight wrapping as a set of con-
straints. The ”light-weight wrapping” means that an interpretation of constraint-based
data manipulation statements should be done directly in the DBMS. Our implementation



exploits Java-based database programming tools (such as SQLJ and JPub). These tools
enable us to extend classes of available persistent objects. As it can be seen from sec. 4,
the wrapping operations are not very complex (except the quantifier elimination, which,
in our settings is not obligatory). Therefore, we hope that our wrapping technology will
not undermine efficiency of the underlying DBMS.
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Abstract There is an interesting syntactical generalization of Horn clauses—
the so called generalized Horn clauses. Generalized Horn clauses are obtained
from regular Horn clauses by permitting conditional goals in queries and
clause bodies. Logic programming with generalized Horn clauses can be un-
derstood as logic programming within intuitionistic logic. This raises the
question whether intuitionistic consequence is decidable in the propositional
case and, if this is the case, then at what cost. For regular Horn clauses the
answer to this question is well known: logical consequence for propositional
Horn clauses can be decided in linear time. In this paper we will sketch a
procedure that will deterministically decide intuitionistic consequence for
propositional generalized Horn clauses in polynomial space but exponential
time. We will also show in detail that the corresponding decision problem
itself is PSPACE complete.

1 Introduction

Logic programming traditionally is based on the logic of Horn clauses. Combining
the logic of Horn clauses with negation as failure reasoning resulted in the devel-
opment of the logic programming PROLOG—a very successful language of the fifth
generation.

But the modest expressivity of Horn clauses nevertheless makes it hard to natu-
rally support many programming techniques which are desirable for logic program-
ming. One example of a useful technique which is not directly supported by Horn
clause logic is that of experimenting with a theory [2]. A user of a logic programming
system might ask a question like "Will this query have a positive answer if I add
this clause to my program?’ by performing three step experiments of the following

type:

1. modify the program by adding or removing certain clauses

2. use the resulting program (in the following also called the context of the query)
to answer the query (this may result in the deduction of lemmas), and,

3. once the answer is known, undo all the changes from step 1 and 2 along with
their consequences?.

In traditional (Horn clause) logic programming environments step 1 and step 3 are
done using meta-predicates like assert and retract. With these predicates undoing
the changes from step 1 is comparably easy. But it is much more difficult to undo the
changes that the program resulting from step 1 makes to itself during the evaluation
of the query in step 2. Here the programmer is on its own. The system won’t give
him any help in identifying the right clauses to add or remove.

! Step 3 ensures that experiments don’t irreversibly change the program so another ex-
periment can be conducted with the original program.
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Shortcomings of this type have raised interest in more expressive logics for logic
programming which nevertheless preserve most of the computational simplicity of
Horn clause logic. One type of logic that has been considered for logic programming
is intuitionistic logic. In intuitionistic logic experiments with a theory are directly
supported via implications that may be embedded in goals and in the bodies of
clauses: attempting to prove a goal of the form D — G from the context I" will then
automatically result in an attempt to prove G in the (extended) context I' U {D}.

One instance of an intuitionistic logic supporting this type of reasoning is that of
hereditory Harrop formulas [13, 11]. Another one is the subset of hereditory Harrop
formulas which we call generalized Horn clauses [15, 17]. Both logics extend the logic
of Horn clauses by permitting embedded implications and the first one even allows
to have other than universally quantified variables in formulas. For both of these
logics logic programming languages were developed: a language based on hereditory
Harrop formulas is APROLOG [14, 12, 13, 11, 10] and one based on generalized Horn
clauses is Risc [1, 4, 3] which itself was inspired by (Q)NPROLOG [8, 6].

In this paper we will address the following complexity problem for intuitionistic
logic: Given a set P of propositional generalized Horn clauses and an atomic formula
G, what is the complezity class of the decision problem whether G is an intuitionistic
consequence of P?

For our answer to this question we will restrict ourselves to the generalized
Horn clauses subset of the hereditory Harrop formulas. Logic programs consisting
of generalized Horn clauses allow for the use of a comparably simple query answering
procedure whose complexity we will determine in this paper as well.

In the following section 2 we will introduce intuitionistic logic and several def-
initions that are necessary for the following sections. Section 3 will be devoted to
the exposition of a decision procedure for propositional generalized Horn clause
theories. The central complexity result will then be presented in section 4.

2 Logic programming in intuitionistic logic

Deciding logical consequence for Horn clause theories containing function symbols
is known to be undecidable. Regular Horn clauses are already expressive enough
in order to be able to simulate the working of a universal Turing machine. It can
therefore be expected that logical consequence for any superclass of Horn clauses is
also undecidable.

Logical consequence for propositional Horn clause theories (DATALOG) on the
other hand is even decidable in linear time—as was shown e.g. in [5, 16]. The ques-
tion we are interested in this paper is whether a similar result holds for propositional
generalized Horn clause theories.

Following Gabbay [7], intuitionistic consequence in the propositional case can
be characterized as follows: Let P be a set of formulas. The smallest relation

':Ig 2P X P7
satisfying condition 14 is called an intuitionistic consequence relation of P:

If A€ P, then P =1 A.

pr':[ A, then PU{B} |:] A.

If P=r Aand PU{A} =1 B, then P =1 B
PU{A}|:]BiHP|:]B(—A

e

Note that adding to this definition the principle of the excluded middle

|:I AvV _'A7
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or the principle of the double negation,
—-—A s A,

transforms it into a definition of classical logic consequence.

Nadathur has shown in [13] how a special class of fomulas — the first order
Hereditory Harrop formulas — can be used to do intuitionistic logic programming.
Hereditory Harrop formulas are either G-formulas (goals) or D-formulas (data).
They can be defined inductively by the following two syntactic rules

G=A|GAG|GVG|D— A (1)
D=A|G—A|DAD. 2)

where A stands for an atomic formula.
In this paper we focus on the subset of the set of hereditory Harrop formulas
which consists of the so called generalized Horn clauses:

Definition 1 (Generalized Horn clauses). Let A be an atomic formula, then
G-formulas and D-formulas are defined by the following two syntactic rules:

G=A|GAG|D— A
D=A|G— A (3)

Hence, D-formulas (clauses of a program) are generalized Horn clauses and G-
formulas (goals for a program) are conjunctions of generalized Horn clauses.

Definition 2 (Intuitionistic query). A pair (G, P) where G is a G-formula and
P a finite set of D-formulas is called an intuitionistic query with goal G and con-
text P.

Using these definitions the calculus of hereditory Harrop formulas from [13] can be
tailored for propositional generalized Horn clauses in the following way: A set G of
intuitionistic queries can be understood as the state of a proof procedure for gener-
alized Horn clause logic that is just evaluating the queries in G. A derivation within
intuitionistic logic can therefore be modeled as a sequence of state transformations
that follows certain rules which ensure soundness:

Definition 3 (Direct derivability for intuitionistic logic). Let G and G2 be
two sets of intuitionistic queries. Go is intuitionistically derivable from Gy (written
as G1 b1 Ga), if one of the following holds:

1. (G1 AGs,P) € Gi and
G2 = (G1 = {{G1 A G2, P)}) U{(G1, P), (G2, P)}
2. (D= G,P) € G and
G2 = (G —{{D—= G P)}) U{(G,PU{D})}
3. (A, P)€Gi; A Atom and A € P, then
Go =061 —{(4,P)}
4 (A,P) €Gi; A Atom and G — A€ P and

G2 = (G —{(4, P }HU{(G, P)}
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Definition 4 (Derivability in intuitionistic logic). A sequence Gi,...,G, is
called a derivation for generalized Horn clauses, if Gi11 is directly intuitionistic
derivable from G; for each i € {1,...,n — 1}. The derivation terminates if there is
no state which can be derived from G, i.e. if none of the four rules in definition 3
is applicable. It terminates successfully if G, = 0.

Let G be a G-formula, P a set of D-formulas and G = {(G, P)}. Then a suc-
cessful derivation Gi,...,Gy, is called a derivation for G from P, written

Pk, G.

Searching for a proof for a goal formula G from a program P of D-formulas can
therefore be understood as a search for a derivation for G from P.

Ezample 1. The atomic query A to the program P (P F; A? ) of generalized Horn
clauses

(B—=C)— A
B—C (4)

can be answered positively by the following derivation®

(A,P)F; (B — C,P)
F1 (C,PU{B}) (5)
ki (B, PU{B}) (6)
Fr 0. (7

The following theorem was proven in [15]:

Theorem 1. Let P be a set of generalized Horn clauses and A an atomic goal

formula. Then
PErA iff PlhrA.

We will now look closer at the problem of effectively deciding whether an atomic
query intuitionistically follows from a set of generalized Horn clauses.

3 Deciding intuitionistic consequence for generalized Horn
clauses

An interesting subclass of the generalized Horn clauses are the so called G -formulas—
generalized Horn clauses with no more than one embedded implication:

Definition 5 (Gi-formulas). A G1-formula is either a definite clause or a clause
of the form (B — D) — A, where A, B, and D are atomic formulas.

For GG;-formulas the following proposition holds (a proof can be found in [17, 15])
if the size |P| of a set P of generalized Horn clauses is measured as the number of
variables in P (multiple occurrences of variables counted multiply):

Proposition 1. It is possible to effectively transform an arbitrary set P of gener-
alized Horn clauses into an intuitionistically equivalent set P' of G1-formulas. This
transformation can be done

1. in time proportional to |P| and
2. with |P'| <3 x |P|.

2 When it is clear from the context we abbreviate states containing just one pair (G, P)
by just this pair.
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Definition 6 (Direct derivability for G;-formulas). Let G; and G2 be two sets
of intuitionistic queries where the contexts consist just of G1-formulas. Go is intu-
itionistically G1-derivable from Gy (written as Gi b1, Go), if the rules from defini-
tion 3 holds where rule 2 is replaced by the following rule:

2. (D—G,P)eqG and
G2 = (G —{(D = G, P)}) U{(G, P' U{D})}
where
P =P—{(D—-G")—G" |G, G atoms}U{G' - G" | (D - G") = G" € P}.

In analogy to definition 4 we use the term “intuitionistic Gj-derivability” for the
transitive closure of “direct G1-derivability”.
For this type of derivability apparently the following holds:

Proposition 2. An atom is intuitionistically G1-derivable from a set P of G-
formulas iff it is intuitionistically derivable from P.

Propositions 1 and 2 together imply that we can—without loss of generality—
restrict our attention to the class of Gj-formulas: any interesting complexity or
decision result that holds for generalized Horn clauses also must hold for G -formulas
and vice versa.

Theorem 2. If P is a finite set of propositional generalized Horn clauses and A a
propositional atom, then the problem P \=; A? is decidable.

Proof. According to [5, 16] the problem P |= A? is decidable if P just contains (regu-
lar) Horn clauses. In the following we will only sketch the proof of the corresponding
result for generalized Horn clauses—its exact details can be found in [15] where a
generalization of the decision procedure in [5, 16] to G;-formulas is described and
analyzed.

Because of theorem 1 the problem P =y A? is decidable iff P 7 A? is decidable,
i.e. if there is a search procedure that will find an intuitionistic derivation of A from
P iff A is intuitionistically derivable from the generalized Horn clause program P.

On the other hand, due to proposition 2, P F; A? is decidable iff P F; A7 is
decidable. So let us look at derivations starting with the state {(A4, P)} which are
allowed by definition 6 but not forbidden by the loop preventing marking techniques
in [15].

Let m be the number of different variables occurring in P. Then any G;-
derivation from P can contain no more than m applications of rule 2’ from def-
inition 6 (the contexts of queries later in the derivation must consist only of regular
Horn clauses). These applications of rule 2’ are interleaved by sequences of regular
Horn clause derivation steps (rules 1,3, and 4). The marking techniques in [5, 16, 15]
ensure that these sequences are aperiodic and therefore of finite and a priori bounded
length.

Hence, any GG1-derivation permitted by the mentioned marking techniques must
terminate after finitely many steps and only a finite and a priori bounded number of
them does exist. We can therefore recursively enumerate all of them and effectively
decide whether one of them terminates in the empty state () which is equivalent to
the problem P Fj A?. Therefore P =5 A7 is decidable as well. O

Note that if a program P of G;-formulas contains m embedded implications then P
can be extended by applications of rule 2 of definition 3 (or rule 2’ of definition 6)
in no more than (") different ways. There are therefore up to 2™ ways to generate
contexts from P.

It is sometimes necessary to visit all contexts which could possibly be encoun-
tered in a derivation starting from a generalized Horn clause theory:
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Example 2. Let A be an atom and P be the following set

arN...Nay — A,
(Bl—>A)—>a1,
Bl/\a1—>A,

(Bm = A) = ap,
B, ANay, — A.

of G1-formulas. Any query processor for intuitionistic logic is forced to examine
derivations containing all the 2™ possible contexts before it safely can know that
the query P F; A? eventually must fail.

This suggests that there are generalized Horn clause theories and queries where
intuitionistic consequence probably cannot be decided in polynomial time. In the
next section we will look closer at this conjecture.

4 The complexity class of the decision problem belonging
to generalized Horn clauses

Before we can formally state our complexity result we first must introduce some
well known notation and several useful complexity results:

Let K be the set of closed quantified Boolean formulas and 3K C K the set of
closed quantified Boolean formulas with kernel in 3KNF (i.e. with a matrix having
the form of a clause with exactly three literals). It is well known (see e.g. [9]) that
the decision problems belonging to

QBF :={F € K | F is true}.

and
3QBF :={F € 3K | F is true}.

both are PSPACE complete.
Using these results we will now have a closer look at the decision problem

GHORN-SAT := {(P,A) | P is a set of generalized Horn clauses
and A is an atomic formula such that P =; A}.

Proposition 3. GHORN-SAT € PSPACE.

Proof. Because of theorem 1 we know that P |=; A holds iff P F; A. Hence
GHORN-SAT € PSPACE iff intuitionistic derivability is decidable in polynomial
space.

The fact that intuitionistic derivability is polynomially (wrt. time and space) red-
ucable to intuitionistic G -derivability (propositions 1 and 2) implies that GHORN-
SAT is in PSPACE iff P’ is a G;-transform of P according to proposition 1 and
Py, A is decidable in polynomial space.

Intuitionistic G;-derivability can be decided in polynomial space with the deter-
ministic procedure in [15] that we sketched in the proof of theorem 2. GHORN-SAT
therefore is in PSPACE. a

Proposition 4. 3QBF < GHORN-SAT.
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Proof. We will construct a polynomial reduction of the PSPACE complete problem
class 3QBF to GHORN-SAT:
Let F be a closed quantified Boolean formula

F= (lel)(szz)~-~(kak)F'($1;$2;~-~7$k)

where F' denotes a Boolean formula in 3KNF with its free variables 1, o, ...,y
and @Q; € {V3}. F' has the form Dy A ... A D, with D; = l;3 V1i» V13 and [ €
{z1,22,. .., T, 221, o, ..., 2} (1 <0< 5,1 <5 <3).

We define a function f on F as follows:

f(F) = (P,co)
where
P:P1U...UPkU{d1/\.../\dk—)Ck}U{q,'j | 1§ZSS,1S]S3}

with

P = {(a, — C,’) AN (b, — Ci) — C,'_l} if Ql = V,

' {(a, — C,’) — Ci—1, (bl — Ci) — C,'_l} if Qz =3
and
o a; — d; iflij:.’L't,
Gi= b= d; it lyy = .

aj, - - -, d; are atomic formulas. Apparently f can be computed in polynomial time.

We will now show the following proposition:
F € 3QBF iff f(F) e GHORN-SAT,

i.e.
F e3QBF iff PEjco.

f is defined in such a way that P consists only of generalized Horn clauses. It is
therefore sufficient to show

F €3QBF iff PFcp.

We will show just the case where the prefix Q1Q2...Q of F has the form
3V3V... because each other case can be handled in exactly the same way.
1. If F € 3QBF then P Fj ¢p:

If F € 3QBF then there is a tree of valuations, such that each path defines
values for x1, s, ...,z satisfying F'.

=1 ——n5(11)

/
n/ \n4=0—n5(10)
\ / n=1— n5(01)
\

na =0 —— n5(00)

Figurel.
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This valuation tree suggests a derivation with the following first step:
(co, P) Fr (€1 = c1, P)
where

er — aiq if m = 1,
171 b, otherwise.

The following steps are

l—[ (cl,PU{el})

Fr (((LQ — 02) A (b2 — Cz),PU {61})

Fr {((Lz e CQ,PU {61}), (bz e CQ,PU {61})}
l‘[ {(Cz,PU {el,az}),(cz,PU {61,()2})}.

If
azjy1 if majr1(mana ... may) =1,

€25+1 (6264 cee er) = { b2j+1 otherwise

and

P€264---€k—1 =PU {617 62763(62)7 64765(627 64)7 [ERE ek(627€47 s 761671)}
then eventually we will get

Fr {( 6264 ek_l) | 1<1<sAey € {az,bz}/\.../\ek,l S {akfl,bkfl}}.

Each extended context P.,,...,_, corresponds to a path S in the valuation tree:
Pese,..cr_, Was constructed, so that the pair (d;, Peye,..¢,_,) can be deleted from
the derivation if S (interpreted as values for x1,xo,...,xy) satisfies F'.

All paths in the tree satisfy F'. Hence, all pairs (d;, Peye,...e,_,) Can be removed
from the derivation and eventually ) can be derived.
2. If PF; ¢y then F € 3QBF:

If Py ¢g then there is a derivation

(Co,P) l—[ l—[ @
Let us look closer at one such derivation a. The first step of « is either
(co, P) Fr (a1 — ¢1, P)

or
(co,P) k1 (b1 = c1, P).

In the first case we set e; = a; and 1; = 1, in the latter e; = b; and 1, = 0. Now,
the next steps are

(007 ) (61 — (1, )

(Cl,PU {61})

(((12 — Cz) (bg — Cz) PU {61})

{((J,Z b d CZ,PU {61}) (bg — CQ,PU {61})}
'_I {(Cz,PU {617a2})7 (027PU {6171)2})}'

Reversing the argument in the first part of our proof shows that a determines
e1,e2,es(e2),eq,es5(ea,eq),...,ex(€2,€4,...,65_1)

and
N5 125 M3(12), M4, M5 (M2, Ma)s - -+ M (M2, €4, -+« M1 )5
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resulting in a valuation tree 7" like in the first part of the proof.
At last, using the same notation as above, a delivers

Fr{(di, Pesegon1) |1 <i<sAhey €{as,ba} A... Neg—1 € {ap—1,b6-1}}.

Since « is a successful derivation terminating in @ all pairs (d;, Peye,...e,_,) With

fixed esey ... ex_1 can be eliminated from «. But this implies that for each d; there
is a value u in the set

{e1,€2,e3(e2),€a,e5(e2,€4),...,€(€2,€4,...,€5-1)}

belonging to (d;, Pe,e,...c;,_,) Which can be used to eliminate (d;, Peye,...c,_,) from
the derivation a:
(di7P€2€4...6k,1) I_I (U, P6264...6k,1) l_I @

It is therefore possible to satisfy each d; if values for the variables are chosen wrt. the
corresponding path in T

1 if €25+1 (6264 N ezj) = A2j+1,

Mg+ (M2, M - - 1125) = {o otherwise.

The same valuation apparently also satisfies F”’. Since this is true for every path in
T it follows that F' € 3QBF. a

Propositions 3 and 4 together immediately entail the central theorem of this paper:
Theorem 3. GHORN-SAT is PSPACE complete.
Hence, GHORN-SAT really is a very hard decision problem.

5 Conclusion

We have investigated a syntactical generalization of Horn clauses that we called
generalized Horn clauses. Generalized Horn clauses are obtained from regular Horn
clauses by permitting conditional goals in queries and clause bodies. Logic program-
ming with generalized Horn clauses can be understood as logic programming within
intuitionistic logic. We have shown that intuitionistic consequence for theories con-
sisting of propositional generalized Horn clauses is deterministically decidable in
polynomial space and that the corresponding decision problem is PSPACE com-
plete.

As a consequence of this result and the well known inclusion NP C PSPACE
any deterministic derivation seeking procedures for logic programming languages
which include propositional generalized Horn clause intuitionistic logic probably
will exhibit a worst case exponential time complexity.

This especially applies to the query processors of the logic programming lan-
guages Risc and APROLOG. Both languages therefore are already complex enough
to make it impossible to design tractable query processors for their propositional
specializations.

Allowing nested implications therefore only prima facie looks like a small syn-
tactic change to Horn Clause logic. But from a computational point of view it really
means all the difference between interesting in theory and usable in practice.
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Abstract

dlv is a state-of-the-art system for disjunctive logic programming, which may be used
as an implementation bed for solving declarative knowledge representation problems. In
this paper, we review the use of the dlv system for solving diagnostic problems, and
contrast this with solving planning problems in dlv. This is possible using a declara-
tive “guess and check” approach: The power of disjunction allows for nondeterministic
generation of plans, which are verified in a step by step manner by applying state transi-
tion rules. Efficient processing of these phases, in an interleaved mode, will be provided
through the algorithms incorporated in the dlv engine. Based on these ideas, we are
currently developing a front-end for deductive planning in d1v, which will be included in
future releases of dlv.

1 Introduction

Planning and diagnostic reasonings are very important AI tasks. Both fields have been
studied quite extensively before, for an overview we refer to [4] (for diagnosis) and to [17, 22]
(for planning).

In this paper, we compare the two domains and review the use of the dlv system for
solving these problems. We show that both problems exhibit a goal-oriented “guess and
check” structure, which allows for a declarative representation in disjunctive datalog, d1v’s
language.

In particular, disjunctive rules are used for guessing a solution candidate, which are then
checked for validity. We would like to point out that dlv does not really perform a naive
approach like this; rather it uses efficient algorithms to interleave the guessing and checking
phases as good as possible, such that the generation of candidates can be pruned effectively,
see e.g. [8, 12].

Let us first focus on the planning and diagnostic reasoning domains.

*This work was supported by FWF (Austrian Science Funds) under the projects P11580-MAT and Z29-INF.
fPlease address correspondence to this author.
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1.1 Planning

In planning, given a description of a world, an initial situation, and a desired situation, the
goal is to find a sequence of actions (which can change the situations), such that the desired
situation is reached from the initial one. In addition, not all actions are applicable in every
situations. We formulate our model of planning accordingly:

Definition 1 A planning problem (PP) P is a quadruple (F,A,I,G), where:
o I is a set of fluents, which characterize the situations
e A is a set of actions, with a definition of their respective preconditions and effects
e [ is a set of fluents describing the initial situation

e (G is a set of fluents describing the goal situation

We define fixed-length solutions to a PP as follows:

Definition 2 Given o PP P = (F,A,I1,G) and an integer n, a plan for PP is a sequence
A =ay---ay such that there are n+ 1 situations Sy, ..., Sy, such that for each a; in A, S; 1
is consistent with a;’s preconditions, and S; is modified from S;_1 by exactly the effects of
a;. To make the plan valid for the given situations, So must be entailed by I, and G must be
entailed by S,. O

Consider the planning problem P itcn, = ({light_on}, {toggle}, {-light_on},{light_on}),
where the action toggle has no precondition and the effect is that if light_on holds, —light_on
holds after the action and vice versa. Then there exists a plan of length 1, toggle. In fact
every sequence of toggle actions, whose length is an odd number, is a valid plan.

In this definition (and the example) we did not go into any details concerning the lan-
guage involved in specifying the problem. We refer to [15, 3, 16, 18] for definitions of action
languages, which are suited for this purpose.

1.2 Diagnosis

In diagnosis, given a theory and some observations, the goal is to find a set of hypotheses
which can explain the observations by means of the theory. The notion of “explanation” is not
a priori clear, therefore we define two notions of diagnosis, abductive and consistency-based
diagnosis, following [4].

In the abductive model of diagnosis [1, 5, 20], the theory is a function-free disjunctive logic
program, whose semantics is given by the set of its stable models [14]. This form of diagnostic
reasoning has been recently proved to be highly expressive, as it is able to represent even
problems located at the third level of the polynomial hierarchy [6].

Definition 3 We define an abductive diagnostic problem (ADP) P as a triple (H,T,O),
where:

e H is a set of ground atoms and is referred to as hypotheses.
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e T is a disjunctive datalog program and is referred to as theory.

e O is a set of ground literals and is referred to as observations.

Definition 4 Given an ADP P = (H,T,0), a
e generic diagnosis is a set A C H, such that T U A = O holds.
e single error diagnosis A is a generic diagnosis, for which |A| =1 holds additionally.

e subset minimal diagnosis A is a generic diagnosis and all subsets A* C A are not
generic diagnoses.

a

On the other hand, the consistency-based diagnosis model refers to theories of first-order
logic under classical semantics, similar to the original definition by Reiter [21].

Definition 5 A consistency-based diagnostic problem (CDP) P is a triple (H,T,O), where:

e H is a set of ground atoms with predicate name ab (standing for abnormal) and is
referred to as hypotheses.

o T is a set of first-order sentences and is referred to as theory.

e O is a set of ground literals and is referred to as observations.
O

We assume that these sentences are written in clausal form so that they can be represented
by datalog programs. H is comprised of atoms of the form ab(c), meaning that the component
¢ behaves abnormally.

Definition 6 Given a CDP P = (H,T,0), a

e generic diagnosis is a set A C H, such that T UO UAU{=h|h € H — A} is consistent
in the classical sense.

e single error diagnosis A is a generic diagnosis, for which |A| =1 holds additionally.

e subset minimal diagnosis A is a generic diagnosis and all subsets A* C A are not
generic diagnoses.

Examples for diagnostic reasoning can be found in Section 2.2 and in [4].
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1.3 Planning versus Diagnostic Reasoning

Let us now consider the relationship between the two domains: First of all, it can be observed
that both tasks are goal-oriented. In the case of diagnosis, the goal is to find explanations for
the observations. For planning, the goal is to find a plan which leads to the desired situation.
In a less procedural view, the observations and the desired situation actually are the goals.

In both diagnosis and planning, a choice must be made out of a pool of atomic items (hy-
potheses and actions), which forms a solution candidate. The difference is that the solutions
are ordered in planning, while they are an unordered set for diagnosis.

For checking the validity of solution candidates, the theory is used in diagnosis, while in
planning there are more implicit conditions, such as checking the admissibility (by means of
the preconditions) and the correct execution (by means of effects and inertial laws) of actions.
Of course, these checks also have to guarantee the satisfaction of the goals.

The analysis above shows that these problems follow a guess and check pattern involving
a goal. As motivated in [7], a disjunctive logic programming approach is particularly suitable
for representing and solving problems following such a pattern.

2 Representing Diagnosis and Planning Problems Using dlv

2.1 The dlv System

dlv is a powerful logic programming and non-monotonic reasoning (LPNMR) system with
advanced knowledge representation mechanisms and interfaces to classic relational database
systems [8, 9].

Its core language is disjunctive datalog (function-free logic programming) under the An-
swer Set semantics [14] with integrity constraints, strong (or explicit) negation, and queries.
Integer arithmetics and various built-in predicates are also included in the core language.

In addition to this base language, d1v has several frontends, namely brave and cautious
reasoning, abductive diagnosis, consistency-based diagnosis and a subset of SQL3. For up-
to-date information on the system and a full manual please refer to the project homepage
[13]. dlv is also available for download from that page.

Syntactically, d1v programs consist of rules and constraints, possibly also queries. A rule
has the form

a1V ...V Gy - by, ..., bg, not bgy1, ..., not by.

where m > 1 and n > 0.

a1,...,0m,b1,...,b, are strong literals, ie., atoms a(ti,...,ty) or strongly negated
atoms -a(ty, ... ,ts), where a is the predicate name of the atom and each ¢; (1 < ¢ < f) is ei-
ther a constant, a variable, or an anonymous variable. Note that in the actual implementation
the order of the body literals is immaterial.

The part to the left of :- is called the head of the rule, the part to the right is the body.
A constraint is a rule with an empty head (m = 0). A rule with m = 1 and an empty body
is called a fact, the : - can be omitted in this case.

Constants are strings starting with a lower-case letter, while variables are strings starting
with an upper-case letter. Anonymous variables are denoted by “_.”. Each occurrence of an
anonymous variable stands for a variable that is different from all others in the entire rule.
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Semantically, each program can have no, one or several consistent Answer Sets, each of
which is also a minimal model of that program.

A nice example for the knowledge modeling power of d1v is Graph 3-Colorability — given
an undirected graph, represented by facts of the form edge(_,.), assign each node one of
three colors such that no two adjacent nodes have the same color. The simple program in
Figure 1 computes the legal 3-colorings of the graph.

node (X) :- edge(X,Y).
node(Y) :- edge(X,Y).
% Each node is either red, green, or blue.

colored(X,red) v colored(X,green) v colored(X,blue) :- node(X).

% Two nodes on the same edge must not have the same color.

:— edge(X,Y), colored(X,C), colored(Y,C).

Figure 1: Graph 3-Coloring

As another example, take the program in Figure 2, which computes the Hamilton paths
of a directed graph. (Recall that a Hamilton path of a directed graph is a path through that
graph that reaches each node exactly once.) In our example, the graph is given by a relation
arc(X,Y) denoting its arcs and a starting node start (X).

% start(X), the starting node, is reached by definition.
% Any other node is reached, if it is the destination
% of an arc that is part of the current path.

reached(X) :- start(X).

reached(X) :- inPath(_,X).

% Each arc starting in an already reached node is either
% in the path, or it is not.

inPath(X,Y) v -inPath(X,Y) :- reached(X), arc(X,Y).

% No two arcs with the same source resp. destination

% nodes may be included in the path.
% !'= is a built-in predicate denoting inequality.

:— inPath(X,Y), inPath(X,Y1), Y != V1.
;- inPath(X,Y), inPath(X1,Y), X != X1.

% Each node has to be reached.

:— arc(X,.), not reached(X).

Figure 2: Finding Hamilton Paths
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2.2 Diagnostic Reasoning in dlv

dlv provides two kinds of diagnosis frontends: one for abductive diagnosis, and one for con-
sistency based diagnosis, as shown in Section 1.

Both frontends support three different modes: general diagnosis, where all diagnoses are
computed, subset minimal diagnosis', and single failure diagnosis.

The diagnostic theory obeys the basic syntax described in Section 2.1. Hypotheses (resp.
observations) are lists of atoms (resp. literals) followed by a dot (.) and are stored in files
whose names carry the extension .hyp (resp. .obs). Note that hypotheses and positive
observations are syntactically equal to facts, but their semantics is different.

In the case of abductive diagnosis, these modes are invoked by command line options -FD,
-FDmin and -FDsingle, respectively, while for consistency-based diagnosis the corresponding
command line options are -FR, -FRmin and -FRsingle.

For detailed information on the theoretical foundations of the implementation of the
diagnosis frontends please refer to [4].

a

Figure 3: A computer network

As an example, consider the computer network depicted in Figure 3. Suppose that ma-
chine ¢ is online in this network but we observe it cannot reach machine e. Which machines
are offline? This can be easily modeled as a diagnosis problem, where the theory is:

reaches(X,X) :- node(X), not offline(X).
reaches(X,Z) :- reaches(X,Y), connected(Y,Z), not offline(Z).

the observations are:
not offline(a). not reaches(a,e).
and the hypotheses are:

offline(a). offline(b). offline(c).
offline(d). offline(e). offline(f).

The diagnoses in this case are D; ={offline(b), offline(f)},
Dy ={offline(c), offline(d), offline(f)}, D3 ={offline(e)}, and all supersets of D,
Dg, or D3.

'For positive non-disjunctive theories only.
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2.3 Planning in dlv

In the literature the relation between planning, reasoning about actions, and non-monotonic
logic programming has been studied quite extensively [15, 23, 2]. However, most of this work
does not deal with disjunctive logic programming. Exceptions are [10, 19], where several
planning problems are encoded using disjunctive datalog.

Due to lack of space, we omit the step of describing an action language and the associated
translation to disjunctive datalog (this will be the task performed by a planning front-end,
which we are currently implementing), and directly show the encoding of an example planning
domain in disjunctive datalog.

The following encoding is similar to the ones presented in [10, 18], but there is a main
difference: In our approach, we view situations as states of knowledge, rather than complete
states. Our approach can be thought of as modelling an autonomous robot, which usually is
not omniscient, hence his knowledge may be incomplete.

We show by example of the well-known blocksworld domain, how such an encoding can
be achieved in disjunctive datalog. The objects in the blocksworld are one table and an
arbitrary number of labeled cubic blocks. They are referred to as locations:

location(table). location(L) :- block(L).

Since the number of blocks varies in different problem instances, the blocks are defined
together with these instances.

We have not described the time yet: We use integer built-in predicates and constants to
model time. The first time is always 0, and the last time k is specified when invoking dlv
via the command-line option -N=k. #int (T) represents all numbers in [0..k], #succ(T,T1)
defines the successor relation in the same interval, and the constant #maxint is substituted
by k. There is also an inequality operator <>, which is defined over these numbers. We define
actiontime, which represents all times at which actions may be initiated (all but the last).

actiontime(T) :- #int(T), T <> #maxint.

The state of the blocksworld at a particular time can be described by the relation
on(B,L,T), which specifies that block B resides on location L at time T.

There is one action, which is moving a block from one location to another location. A
move is started at one point in time, and it is completed before the next time. At any time
T which allows for initiating an action, the action of moving a block B to location L (where B
must be different from L) may be taken (move(B,L,T)) or not (-move(B,L,T)). This single
rule serves as the guessing part of our program.

move (B,L,T) v -move(B,L,T) :- block(B), location(L),
actiontime(T), B <> L.

In order to move a block, some preconditions must hold. The first is that no other block
may be on the moved block.

:- move(B,L,T), on(B1,B,T).

Similar, if a block should be moved onto another block, no block may be on the latter.
Note that an arbitrary number of blocks may be moved onto the table.
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initial: goal:

b
bl o @

Figure 4: The Sussman anomaly.

% Define the involved blocks.
block(a). block(b). block(c).

% Specify the initial and goal situations.
on(a,table,0). on(b,table,0). on(c,a,0).
on(a,table,#maxint), on(b,a,#maxint), on(c,b,#maxint)?

Figure 5: The Sussman anomaly in disjunctive datalog.

:— block(B1), move(B,B1,T), on(B2,B1,T).

Next, the effects of an action are that the moved block is no longer on its previous location
and that it is on the new location at the next point in time.

on(B,L,T1) :- move(B,L,T), #succ(T,T1).
-on(B,L,T1) :- move(B,_,T), on(B,L,T), #succ(T,T1).

It is required that at most one action is initiated at one time:

:- move(B,L,T), move(B1,L1,T), B !'= B1.
:- move(B,L,T), move(B1,L1,T), L !'= L1.

The on relation is inertial. This means that unless it is changed by an action, it remains
stable over the time.

on(B,L,T1) :- on(B,L,T), #succ(T,T1), not -on(B,L,T1).

For a problem instance, the involved blocks, the initial state (describing where each block
is located) must be specified by facts. The task is to find a sequence of moves (a plan) such
that the goal state (which is given by a query) is reached by applying the action sequence to
the initial state.

One classical instance is the so-called Sussman anomaly? [24], depicted in Figure 4, and
its representation in disjunctive datalog is shown in Figure 5. When we look for a plan of
length 3 (by specifying -N=3 on the commandline) for this instance, exactly one is found:

move (c,table,0), move(b,a,1), move(c,b,2)

Indeed, this is the only valid plan.

%It is called anomaly, because at the time it was formulated (and also quite some time after that) planners
could not handle it correctly.
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3 Conclusion and Further Work

We have discussed some relationships between two important Al tasks, namely Diagnosis
and Planning. The way in which they are related, namely by showing a guess and check
pattern, shows that disjunctive datalog is particularly suitable for representing and solving
these types of problems.

The dlv system is a state-of-the-art system for solving problems represented in disjunc-
tive datalog, and can thus serve as the computational engine for solving both diagnostic and
planning problems. To ease the use of the system, frontends to dlv are developed, which
transform problems written in a particular domain language to disjunctive datalog automat-
ically. They are an integral part of dlv.

For diagnostic reasoning we have already developed such a frontend by using techniques
which are described in detail in [4].

For planning, we have shown by example how such problems can be represented. A
frontend which can transform planning problems specified in an action language to disjunctive
datalog is currently under development and will be included in one of the next releases of
dlv.

To get an idea about performance, we refer to the webpage [11] at the University of Texas,
where you can find the report [10], which contains benchmark data for d1v and other systems.
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Abstract

Functional logic languages combine nondeterministic search facilities of logic languages
with features of functional languages, e.g., monadic I/O to provide a declarative method
to deal with I/O actions. Unfortunately, monadic I/O cannot be used in programs which
split the computation due to nondeterministic reductions. This problem can be avoided if
nondeterministic computations are encapsulated by search operators which are available,
for instance, in the multi-paradigm language Curry. To support the programmer in
identifying nondeterministic parts of a program, we develop a method based on a type
and effect system that will find every possible source of nondeterminism. Additionally,
such information can be exploited in compilers to optimize deterministically reducible
parts of a program.

1 Introduction

An important feature of logic languages is the ability to deal with nondeterministic com-
putations to compute solutions for partially instantiated goals. This can lead to problems
when using I/O operations, because these are usually not backtrackable. For instance in
Prolog, output made by a failing branch of the search tree will remain on the screen and dis-
turb the output of a possibly successful computation. In languages supporting more flexible
search strategies instead of backtracking, like Curry [13] or Oz [24], the problem becomes
more serious since different branches of a nondeterministic computation might be evaluated
concurrently. Thus, different branches of the search tree would compete for the input and
output devices.

To provide a clean and declarative method of I/O, one can use the monadic I/O con-
cept [26] which was developed for Haskell [23] and adapted in Curry. In this concept, I/O
operations are seen as transformations that act on the outside world, which contains the file
system, the Internet etc. This world can of course not be copied. Thus, nondeterminism in
combination with monadic I/O is not allowed and leads to a run-time error in Curry. To
avoid this problem, Curry allows to encapsulate nondeterministic computations [12, 24], thus
increasing program stability and safety.

The remaining problem is to detect all possible sources for nondeterminism in a program.
This can be very difficult even for small programs and often also depends on the form of

*The research described in this paper has been partially supported by the German Research Council (DFG)
under grant Ha 2457/1-1.



queries the user may ask. Thus, our aim is to develop a method to detect all possible sources
of nondeterminism.

Additionally, the information computed by our program analysis can be used for compiler
optimizations. For instance, instructions for checking function arguments and deciding if the
actual call of this function reduces deterministically or not can be eleminated for functions
which are proven to reduce deterministically.

If larger program parts or the complete program do not cause nondeterminism, code
for handling nondeterminism, for instance for spawning new computation branches, can be
dropped (dead code elimination). Such optimizations can be applied for instance to the
Curry2Java compiler [11] which is part of our Curry system PACS [14] and compiles Curry
programs into code for an abstract machine implemented in Java.

Our analysis is based on a type and effect system (see [20] for an overview), which can be
seen as an extension of classical type systems known from functional languages. The basic
idea is to annotate function types with some effect to describe the run-time behavior of the
function. In our case we annotate the names of those functions as an effect that might cause
nondeterministic computations. Then our analysis returns all function names that could split
the computation when applied during the evaluation of a certain expression (i.e., the goal to
be solved).

Note that existing determinism analyses for (functional) logic languages cannot be directly
adapted to Curry because the same function might reduce deterministically or not, depending
on its arguments. Thus, we need to derive groundness information for arguments in function
calls which is not trivial due to the lazy evaluation mechanism in Curry. Therefore, analyses
for languages like Prolog [25, 4], Mercury [15], or HAL [5] do not apply because they do not
deal with lazy evaluation. In contrast, analyses proposed for narrowing-based functional logic
languages dealing with lazy evaluation cannot handle residuation, which additionally exists
in Curry, and rely on the non-ambiguity condition [18] which is too restrictive for Curry
programs. Furthermore, these analyses are either applied during run time (like in Babel [18]
and partially in K-Leaf [17]), or are unable to derive groundness information for function
calls in arguments (like in K-Leaf).

In the next section we will briefly introduce the language Curry which is the object
language of our analysis. Note that the analysis itself should be adaptable also to other
(functional) logic languages that suffer from similar problems. In Section 3 the type and effect
system will be described together with some examples. Section 4 contains our conclusions
and discusses some future work. Due to lack of space, some detailed definitions and the proofs
of the results are omitted but will be presented in a forthcoming technical report.

2 Overview of Curry

Curry [8, 13] is a multi-paradigm language combining in a seamless way features from func-
tional programming (nested expressions, lazy evaluation, higher-order functions), logic pro-
gramming (logical variables, partial data structures, built-in search), and concurrent pro-
gramming (concurrent evaluation of constraints with synchronization on logical variables).
It also amalgamates the most important operational principles developed in the area of in-
tegrated functional logic languages: “residuation” and “narrowing” (see [7] for a survey on
functional logic programming). Thus, various operational models developed for declarative
programs can be seen as restrictions of Curry’s computation model (see [8] for a detailed



discussion).

A Curry program specifies the semantics of expressions, where goals, which occur in
logic programming, are particular constraint expressions. Executing a Curry program means
simplifying an expression until a value (or solution) is computed. To distinguish between
values and reducible expressions, Curry has a strict distinction between (data) constructors
and operations or defined functions on these data. Hence, a Curry program consists of a set
of type and function declarations. The type declarations define the computational domains
(constructors) and the function declarations the operations on these domains.

Curry combines various features known in declarative programming, like higher-order
functions, constraints and the possibility to use constraint solvers for various domains, encap-
sulated search [12, 24], a Hindley/Milner-like polymorphic type system [3], monadic I/O [26]
and features for communication and distributed programming [9]. A detailed description of
these features can be found in [13]. In the following we will only outline those which are
necessary to understand the ideas of our analysis.

2.1 Basic Features of Curry

Values in Curry are, similarly to functional or logic languages, data terms constructed from
constants and data constructors. For instance, the datatype declarations

data Bool = True | False
data List a = [] | a : List a

introduce the datatype Bool with the 0-ary constructors (constants) True and False, and
the polymorphic type “List a” of lists. Natural numbers, which we will use in the examples,
are represented in Curry by constants (0,1, 2,...) of type Int.

A data term is a well-typed expression containing variables, constants and data construc-
tors, e.g., 1:2:xs. Functions operate on data terms. Their meaning is specified by rules
(or equations) of the form “I | ¢ = r” (the condition part “| ¢” is optional) where [ is a
pattern, i.e., [ has the form f ¢;...t¢, with f being a function symbol, %y, ..., %, data terms
and each variable occurs only once, and r is a well-formed expression containing function
calls, constants, data constructors and variables from [ and ¢. The condition c is a constraint
which optionally contains a list of locally declared variables, i.e., a constraint can have the
form let wvy,...,vr free in con where the variables v; are only visible in the constraint
con. Basic constraints are (strict) equations of the form e; =:=e, which are solvable if e;
and ey are reducible to unifiable data terms. Constraints can be composed by the concurrent
conjunction operator &, i.e., ¢; & cy will be evaluated by concurrently evaluating ¢; and cs.
If a local variable v of a condition should be visible also in the right-hand side, the rule is
written as [ | ¢ =r where v free. A rule can be applied if its condition is solvable. A head
normal form is a variable, a constant, or an expression of the form c e;...e, where ¢ is a
data constructor. A Curry program is a set of data type declarations and equations.

Example 1 The following rules define the concatenation of lists, a function for computing
the last element of a list and a (partial) square function sq, which we will use in later
examples:

append [] ys = ys
append (x:xs) ys = x : append xS ys

last 1 | let xs free in append xs [x] =:= 1 = x where x free



sq 1 =1
sq 2 =4

If the equation “append xs [x] =:= 1" is solvable, then x is the last element of the list 1. O

From a functional point of view, we are interested in computing the value of an expression,
i.e., a data term which is equivalent (w.r.t. the program rules) to the initial expression. In
logic languages, we want to solve goals, i.e., compute bindings for free variables in an initial
expression. Since Curry integrates these two paradigms, it computes answer pairs consisting
of a substitution and an expression. Due to the nondeterministic features of Curry, an
expression may reduce to more than one answer pair, i.e., a reduction step has the general
form!

e = 01,€1 [~ On,€n
wheren > 0, e, e1,...,e, are expressions, o1, ..., 0, are substitutions on the free variables in e,
and “|” joins different alternatives to a disjunction. We call the evaluation step deterministic

if n = 1 and nondeterministic if n > 1. The case n = 0 corresponds to a failure.

For selecting the next reducible function call (so called redez) in an expression that must
be evaluated, Curry uses a combination of residuation and needed narrowing [1, 8]. This
is, roughly speaking, the combination of lazy evaluation with bindings of uninstantiated
variables as demanded by the patterns of left-hand sides in the rules. For instance, consider
the function sq from Example 1. The function call “sq 2” is reduced to the value 4 like in
any functional language. However, if the argument is an uninstantiated variable, there are
two possibilities:

1. If we evaluate sq by residuation (in this case sq is called rigid), the call sq x will
suspend until x is bound to some constructor term that will allow to choose one of the
rules for reduction. This is possible by the concurrent evaluation of constraints where
a different thread can bind x to some value.

2. If we evaluate sq by narrowing, as it will be done in all following examples (in this
case sq is called flexible), we bind x to all possible patterns of the left-hand sides and
continue with all different computation branches independently:

sq x = {x=1} 1 | {x=2} 4
Thus, the call sq x causes a nondeterministic step in our computation.

In Curry, constraints are evaluated by narrowing (since they correspond to predicates in logic
languages), while non-constraint functions are computed using residuation. This behavior can
be easily changed by annotations [13].

To make the pattern matching and the rigid/flexible status of functions explicit, we as-
sume that all functions are defined by one rule whose left-hand side contains only variables as
arguments and the right-hand side contains case-expressions for pattern matching. Thus, ex-
pressions have the following form (we assume that lambda abstractions and local declarations
are eliminated by lambda lifting [16]):

e == x| fer...e,|let x free ine|casee of p;:ey;...;pn €y |
fcase eof p1:e;...;pp ey | €1 O €2

!See [13] for a definition of the one step relation =.



f 1s a constructor or defined function and p; are flat patterns of the form C z; ...z, where
C is an n-ary data constructor. case and fcase are the rigid and flexible case distinctions,
respectively, and or denotes a don’t know alternative between two expressions.

The assumption that each function f is defined by a single rule with left-hand side
f x1...xzy, does not restrict the class of Curry programs we can handle, since all function
definitions can be transformed into this form (higher-order features can be translated into
first-order using Warren’s method [27]). For instance, the sq function can be rewritten as

sq x = (f)case x of 1:1; 2:4

where case is used if sq is defined rigid (i.e., evaluated by residuation), and fcase if it is
flexible (i.e., evaluated by narrowing). A precise definition of this transformation can be
found in [10].

The binary or operator is used to translate functions with overlapping left-hand sides (we
omit further explanations here due to lack of space).

2.2 Nondeterminism and I/0

Nondeterministic computations are problematic if they appear in programs that use I/0.
A declarative treatment of input/output, as implemented in Curry, can be obtained by the
monadic I/0 concept [26]. In this concept, an interactive program is considered as a function
computing a sequence of actions which are applied to the outside world. An action changes
the state of the world and possibly returns a result (e.g., a character read from the terminal).
For instance, getChar reads a character from the standard input whenever it is executed, i.e.,
applied to a world. Several I/O actions can be composed, e.g., getChar can be composed with
the action putChar (which writes a character to the terminal) by the sequential composition
operator >>=, i.e.,

getChar >>= putChar

is a composed action which prints the character typed in the keyboard to the screen (see [26]
for more details).

Since the world cannot be copied (note that the world contains at least the complete
file system or the complete Internet in web applications), an interactive program having a
disjunction as a result makes no sense. For instance consider the program

nonsense file x | sq x =:=y = writeFile file y
where y free

where writeFile f e is an action that writes the value of e to the file f. If we call
nonsense "dummy" x, a nondeterministic splitting during the evaluation of sq x =:=y
would result in two independent computation branches, both trying to write different values
to the same file. This must obviously be avoided because it could for instance lead to an
inconsistent file state. Thus, a Curry program that uses I/O actions will result in a run-time
error whenever a nondeterministic computation is detected. The goal of this paper is to
provide a method to detect such kind of programming errors at compile time, so that they
can be avoided by encapsulating all possible search between I1/O operations (see [12, 24] for
a more detailed description of encapsulated search).



3 The Nondeterminism Analysis

In this section, we develop a method based on a non-standard type system to check expres-
sions for possible nondeterministic evaluation steps. First, we sketch the ideas behind our
nondeterminism analysis before we provide and explain the typing rules in detail.

As we have seen in the examples in Section 2, uninstantiated variables as arguments may
cause nondeterministic steps when using narrowing. Hence, we propose a type and effect
system that allows us to identify the form of arguments, i.e., if they are ground terms or not.
This is a non-trivial task because the arguments can be function calls which are evaluated
lazily in Curry. Thus, the type of the arguments cannot be derived from their actual form
but the analysis must take into account their reduction behavior. We will collect the names
of the functions that might split the computation as an effect of this computation.

In a first step, the program will be typed, either by hand or by a type inferencer. In a
second step, we will analyse an expression with respect to the program and obtain a result
like “the expression reduces deterministically” or “the reduction of the expression raises a
nondeterminism caused by the evaluation of the function f.” For instance, the function
definition

f x=s8qx

could be given the following type:
A g

This type expresses that £ takes Any argument and returns a Ground term but during the
application of £ nondeterministic steps may be raised by the functions f and sq. This is
signalized by the effect {f,sq} which is annotated above the arrow. We will explain this in
more detail in the next sections.

3.1 The Types and Effects

Type and effect systems can be seen as an extension of classical type systems known from
functional languages (see [19, 20] for details). The basic idea is to extend the type annotation
for a function with an effect that may occur during the application of this function. For
every expression a type and the effect of its reduction can be approximated. Type and effect
systems provide for powerful analyses like exception analysis [22], side effect analysis [19] or
communication analysis [20, 21].

Since nondeterminism is mostly caused by uninstantiated variables in arguments of flexible
functions, we use a non-standard type system to distinguish between ground terms and any
terms. Thus, we define type expressions as follows:

T=G|A| ..o T

G denotes a ground term and A denotes any term. Since a ground term is also any term,
we have subtyping [2], i.e., G < A where 71 < 79 means that any term of type 7; has also
type 7o. For functions it is important to note that covariance holds for the result type but
contravariance for the argument types, i.e., 71 = 7 < 71 — 7 iff 7{ < 7,79 < 75. This
is easy to understand if we think of smaller types as more precise information. The type
A — @ is smaller than G — G and it is more precise, because it provides information about
a larger set of inputs. Thus, the larger the input type, the more precise the information, i.e.,



the smaller the function type. The opposite holds for the output type, i.e., A — G is smaller
than A — A, because the information about the target set is more precise.

Our type system allows several types for one expression. For instance, for a function
defined by f x = x the two types G — G and A — A are correct but not related by
subtyping.

As an effect we want to collect the names of functions whose application can cause non-
deterministic computations. Therefore, we define the effect ¢ by

¢ C FU{case,or}

where F is the set of function symbols of a program P. The effect annotated for a function
declaration must contain all function names that might reduce in a nondeterministic way
during the application of this function. For instance, the type annotation for a function f
could be

foathelh 4

if in the rhs of f a call to the function g causes nondeterminism, whereas g splits the com-
putation because it calls the function A in its body which raises the nondeterminism.
The aim of our analysis is to calculate type judgements

EFext/p

for an expression e with respect to a program P, where F is a type environment, i.e., a set of
type annotations for function and constructor symbols from P and for variables. E Fe:: 7/p
means that the expression e has type 7, and during the reduction of e the effect ¢ may occur.

The soundness of our approximation, which will be formalized at the end of Section 3.2,
ensures that we find every function which can raise a nondeterminism and that terms iden-
tified as ground by our analysis will actually reduce to ground terms. Similarly to most
program analyses, we cannot compute precise information for all program parts but only
approximations of the real program behavior. In our case this means that the computed type
might be too imprecise, e.g., A instead of G, and the effect might be too large, i.e., it might
contain functions that will never raise a nondeterminism. This imprecision can be reduced
by refining the type domain (which is future work).

3.2 The Typing Rules

Figure 1 shows the typing rules for our analysis which define the type judgements E F e :: 7/¢p.

The DECL rule defines when a program rule r is correctly typed w.r.t. a type annotation
A (i.e., E 4 r): The type annotation A for the function f must be given in the environment
E, and with the corresponding types for the arguments ; added to the environment? the
derived type for the right-hand side must match the type of f. For the effect, two cases
are distinguished: If ¢ # () then the right-hand side e possibly raises a nondeterministic
computation step. Thus, f could also reduce nondeterministically, and so the annotated
effect must include ¢ and {f}. Otherwise, if ¢ = ), 1 is completely unrestricted. In both
cases 1 can contain arbitrary function symbols from the program, because, due to subeffecting
(see below), it is still a safe approximation to annotate a larger effect.

2Elx1::71,..., %, 7] denotes the type environment obtained from E by deleting all existing type annoa-
tions for x1,...,x, and adding the new type annotations in the square brackets.



Typing of rules:

Elzyum,...,xpumy) Fent/p
Erafaxzi...z, = ¢

DECL ifAd=for...mn " reE and fepif o £0

Typing of expressions:

A — ifz = E
VAR Etzut/l tzure
E[xfresh33 A+ €[$/$fresh] wT/p

NEWVAR
EFlet z free in e : T/p

EFejuri/or...enTn/en E"f::Tl...TngT/m

APP
EFfer...ep o 7/U;piUep
FCASE Etrext/y EZimutlFeruzmi/pr ... El@gm 7] Fepum/on
E - fcase e of pl(%) : el;---pn(fl;nm) tep maxz(Tz)/Uz Pi U‘PU‘PI
where ¢’ = {case} ifr=Aandn >1
= otherwise
CASE Etrext/p EZiputlFernmi/pr ... El@gm 7] Fenm/on
EF case e of p1(Tim):€1;---Pn(Tam) : en : mazi(m)/U; pi U
EFe n/or EFeg:m/ps
OR
E For(ey,ez) = max(m,12)/p1 Ups U{or}
EFeut/o
SUB ifr<71,0C¢
Eteut'/y PTeTeEY
Note: 7;; denotes the sequence z;1,...,T;j.

Figure 1: Typing rules

The VAR rule is common. If a type is given for z in the environment, this type and
an empty effect can be derived. Note that z can be a variable, a function symbol, or a
constructor symbol.

The NEWVAR rule handles local (existentially quantified) variables. The newly introduced
variable @ ¢, is uninstantiated, and thus must be given the type A for analysing e. By e[z /1]
we denote the replacement of all free occurrences of z in e by ¢. An occurrence of a variable
z in e is free if it does not occur inside a subterm e’ of ¢ with ¢/ = let = free in é. A
variable  occurs free in e if at least one occurrence of z in e is free.

When applying a function f to some e;, the effect ¢ annotated for f might occur. Thus,
in the APP rule, ¢ is returned together with the effects derived for the arguments.

The FCASE rule handles nondeterminism caused by narrowing. If the type A is derived
for e and more than two case branches exist, a non-empty effect must be returned to signalize
the potential nondeterminism. This is ensured by adding the keyword case (which could be
indexed by the function name from the left-hand side, as we will do it in subsequent examples)
to the effect. Additionally, all effects from the right-hand sides must be collected. Note that



for analysing the right-hand sides, the pattern variables are given the type of e: If e reduces
to a ground term, so will the terms that the pattern variables are instantiated to. Otherwise,
they could be uninstantiated in the subsequent computation and therefore they have the type
A. If only one right-hand side has type A, the entire fcase-expression might return this type.
Thus, the maximum type of all right-hand sides (w.r.t. ordering G < A) is the type of the
fcase-expression.

The CASE rule analyses rigid functions. Thus, the case-expression itself will never split
the computation and no additional effect is returned.

Nondeterminism which is caused by overlapping left-hand sides is handled by the OR
rule, where the keyword or is returned. Like in the (F)CASE rules, the effects of the right-
hand sides are collected and the maximal type is returned. Note that by using case and or
keywords, nondeterminism caused by narrowing and by overlapping left-hand sides can be
distinguished.

The last rule, SUB, defines subtyping and subeffecting [20]. For our type system, the rule
expresses that any expression of type G is also of type A, and that every effect ¢ can be en-
larged without loosing the safety condition. The approximation just becomes more imprecise.

In order to show the correctness of the typing rules, we need the definition of a correct
type environment.

Definition 1 Let P be a Curry program and E a type environment which contains at least
one type annotation for each function and constructor occurring in P.

1. Let r € P be a program rule with left-hand side f x1 ...z, and Ey C E the set of all
type annotations for f in E. r is correctly typed w.r.t. E, denoted by E+r, iff E -4 r
for all A € Ey.

2. E is a correct type environment for P iff E - r for allr € P, and for all type annotations
@ . L
c:Ti...Tn—T € E, where ¢ is an n-ary constructor, 7, = A implies T = A.

Thus, a correct type environment E for a program must contain at least one type for each
defined function and constructor. Otherwise, the rules that use these constructors and func-
tions cannot be correctly typed. Note that for a constructor c its result type is always the
maximum of its input types, and it is always correct to annotate ¢ = () because a constructor
itself is not reduced (only its arguments) and so does never raise a nondeterministic reduction
step.

In the following we use E, as an abbreviation for E'[z;:: A, ..., z, 1 A] where {z1,...,z,}
is the set of variables which occur free in the expression e.

The following lemma states the correctness of the typing rules w.r.t. a single reduction
step.

Lemma 1 (Subject reduction) Let E be a correct type environment for a Curry program
and e an expression. If E, - e :: 7/ and there is a reduction step e = oy1,e; |-+ | op,ep
withn > 0, then E,, - ¢e; :: 7/p.

Thus, the type and effect of an expression is invariant under reduction steps. We can easily
prove the following correctness results for our framework with this important property:3

3The reduction semantics of Curry can be found in [13] and (concerning case-expressions) in [10].



Theorem 1 (Correctness of typing rules) Let E be a correct type environment for a
Curry program, e an expression and E. e :: 7/p.

1. If 1 = G and e reduces in finitely many steps to a value v (i.e., a term without defined
function symbols), then v is a ground term.

2. If e reduces in finitely many steps to an expression ¢ where €|, Is the next redex with
e, = fcase... (é‘o =...or...)and € = oy,ey1 | -+ | op,e, withn > 1, then case € ¢

(or € ).

From the second property we can directly conclude that e reduces deterministically if ¢ = ().

Thus, we know that every function that might raise a nondeterministic computation step
during the reduction of e will be collected in the effect ¢ by our typing rules, i.e., we will
never miss such a function. This is the meaning of a safe approximation for our analysis.
The same holds for the type, i.e., a term analysed as ground will indeed reduce to a ground
term (if its reduction terminates).

3.3 Examples

We want to clarify the ideas of our analysis by providing some simple examples. If the type
environment F contains only one type annotation A for the function in the left-hand side of
the rule r, we simply write E I r instead of E F 4 r.

Example 2 We want to show that the rule

f::AgG
fx=0

is correctly typed. The type expresses that f will reduce deterministically and return a
ground term regardless of its input argument. It should be obvious that this type is correct.
The initial type environment contains the type for £ and the constructor 0:

E={f ::AgG, 0:: G}
The correctness of the type is proven by the following derivation:

VAR

Ex: AlF0:G/D
Er-fx=0

DECL

If we extend F by x:: A according to the type annotation for £, the analysis of the right-hand
side returns an empty effect which matches the empty effect annotated with £. Note that

due to subtyping and subeffecting, there are more correct types for f, e.g., A L\ A G L\, )
G % A and any of these types with every non-empty effect. However, all these types are
larger than the most precise type A 2 q. O

Example 3 If we anotate the type A L\ G from the former example for the identity function
id x = x, the analysis should detect this type to be wrong, because id applied to a non-
ground term will not return a ground term. Indeed, with F = {id :: G TN G}, the analysis
fails to analyse id as being correctly typed:



VAR

Ex: Al x:G/0
FKid x = x

DECL

With E extended by x :: A, we cannot derive the required type G for the right-hand side x.
O

Next we will study an example where nondeterminism occurs.

Example 4 We use the function sq which was defined in Section 2:

sq::GLG

sq :: A {sqﬂfsq} G

sq x = fcase x of 1:1; 2:4
Two types are defined for sq, claiming that the function will reduce deterministically when
applied to a ground term, but might raise a nondeterministic step otherwise. The initial

environment contains these two types together with the types for the constructors (we identify
the two types by A; and Ay):

E={A: sq::GLG, As sq::A{sqﬁfsq}G, 1:G, 2:G, 4:G}

Since we have two types for sq, we must verify two cases of the DECL rule, one for each
type (we drop the VAR derivation for the constructor 4 because it is the same as for 1):

VAR VAR
Ex:GFx=:G/0 Ex:GlF1:G/0 FCASE
Elx :: G|\ fcase x of 1:1;2:4 == G/{)
DECL
ElF4 sq x = fcase x of 1:1; 2:4
VAR VAR
Ex: Albx: A/ Ex: AlF1:G/0 FOASE
Elx:: A]F fcase x of 1:1;2:4 1 G/{casesq} DECL

ElF4,sq x = fcase x of 1:1; 2:4

With the first type of sq, x has type G and therefore the FCASE rule returns an empty effect
for the right-hand side, thus matching the type of sq. With the second type, FE is extended
by x:: A, causing the FCASE rule to return a non-empty effect. Therefore, the DECL rule
demands the effect annotated with sq to contain sq as well as the effect from the right-hand
side, which is satisfied. Thus, the rule is correctly typed because it is correctly typed w.r.t.
to both type annotations. O

The first step in the analysis will always be the typing of a given program. In the second
step, we type an expression to be evaluated w.r.t. the analysed program. For instance, if
we would like to evaluate sq 1 the analysis returns E F sq 1 :: G/0), signalizing that this
expression will reduce deterministically. In contrast, for sq x the result is E[x :: A]Fsq x =
G /{sq, casesq}. Actually, the computation will split while evaluating sq x.

4 Conclusions and Future Work

We have proposed a method to analyse functional logic programs in order to identify expres-
sions that might raise nondeterministic computations during their evaluation. By the results



obtained from such an analysis, the programmer will be able to change the program to make
it more robust. For instance, to avoid splitting computations she might remove nondeter-
minism completely if it was not necessary or a result of a programming error. Otherwise,
she can encapsulate the affected program parts, if the nondeterminism is necessary for com-
puting the result. This will avoid run-time errors in programs that use I/O actions (which is
the case for almost every larger program) and thus increase program stability. Additionally,
compilers can exploit the analysis results to optimize the code for deterministically reducible
parts of a program. Although we have presented the typing rules and some examples for the
functional logic language Curry, the analysis should be easily adaptable to other functional
logic languages (or just logic languages).

For future work we will study how the current set of typing rules needs to be extended
to cover features like external functions or search operators. This should not be difficult
but has just not been considered yet. A type and effect inference algorithm has already been
developed, but could not be sketched here due to lack of space. Thus, another important point
for future work is its efficient implementation since the goal of this work is the development
of a fully automatic nondeterminism analysis so that the user is not forced to specify the type
and effect annotations by hand (in contrast to mode-based languages like Mercury). Last
but not least, we will consider to refine the type domain in order to compute more precise
groundness information.
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Abstract

We show how the features of modern integrated functional logic programming lan-
guages can be exploited to implement graphical user interfaces (GUIs) in a high-level
declarative style. For this purpose, we have developed a GUI library in Curry, a multi-
paradigm language amalgamating functional, logic, and concurrent programming prin-
ciples. The functional features of Curry are exploited to define the graphical structure
of an interface and to implement new graphical abstractions, and the logic features of
Curry are used to specify the logical dependencies of an interface. Moreover, the con-
current and distributed features of Curry support the easy implementation of GUIs to
distributed systems.

1 Introduction

The implementation of graphical user interfaces for application programs is a non-trivial
task which is usually supported by specific libraries. Although it is clear that any serious
programming language must have a library for implementing GUIs, there are many different
approaches to structure those libraries. In this paper we propose a GUI library for integrated
functional logic languages (see [5] for a survey) and show how the features of such integrated
languages can be exploited to provide a nice structure for the implementation of GUIs.

In this paper, we consider the language Curry [6, 10], a modern multi-paradigm declar-
ative language which integrates functional, logic, and concurrent programming paradigms.
Curry combines in a seamless way features from functional programming (nested expressions,
lazy evaluation, higher-order functions), logic programming (logical variables, partial data
structures, built-in search), concurrent programming (concurrent evaluation of expressions
with synchronization on logical variables), supports programming-in-the-large with specific
features (types, modules, encapsulated search).

In order to avoid reinventing the wheel, our GUI library is based on Tcl/Tk [13]. The
main purpose of this contribution is to provide a suitable structure to access the components
of Tcl/Tk in a high-level way from Curry programs. We will see that the functional and logic
features of Curry supports together a good structure to describe GUIs.

“This research has been partially supported by the German Research Council (DFG) under grant Ha
2457/1-1 and by the DAAD under the PROCOPE programme. An extended version will appear in the Proc.
of the Second International Workshop on Practical Aspects of Declarative Languages (PADL’00), Springer
LNCS 1753.
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runWidget "Hello"
(TkCol [] [TkLabel [TkText "Hello world!"],

TkButton tkExit [TkText "Stop"1]) Hello world:

Stop

Figure 1: A simple “Hello world” GUI

TkCol [1 [
TkEntry [TkRef val, TkText "0"],
TkRow [] [TkButton (tkUpdate incrText val) [TkText "Increment"],
TkButton (tkSetValue val "0") [TkText "Reset"],
TkButton tkExit [TkText "Stop"l]]
where val free

4z

Increment | Reset | Stop |

Figure 2: A specification of a counter GUI

In order to get an impression of the proposed structure of GUI implementations, Fig. 1
shows a simple but complete implementation of a “Hello world” GUI based on our library.
The GUI is started by the I/O action runWidget which takes a string (the title of the main
window) and a specification of a GUI as an argument. This specification is basically a
description of the hierarchical layout of the various GUI elements. In this simple example,
the GUI is a column (TkCol) of two elements: a label element (TkLabel) containing a text
and a button (TkButton) which terminates the GUI by the action tkExit when the button
is pressed.

Beyond the hierarchical layout structure, GUIs have also a logical structure which con-
nects the different elements of a GUI. For instance, different buttons refer to the manipulation
of particular entry fields in a GUI. As a simple example, consider the counter GUI shown in
Fig. 2. Since clicking the increment button should increase the value of the entry field by one,
there is a connection between the action of the “Increment” button and the value shown in
the entry field (and similar for the “Reset” button). Many GUI libraries (e.g., [13, 16]) solve
this problem by forcing the programmer to assign explicit names (strings) to the different
GUI elements which are subsequently used as references to them. Since these names are
strings, often no consistency checks are done so that runtime errors can occur when a name
is referred but does not exist. Moreover, new graphical abstractions which combine several
elements are difficult to define since the necessary names can clash with other existing names.
To avoid these problems, we use logical variables (“fixed but unknown widget references”)
to refer to the different GUI elements. If a reference to some GUI element is necessary, we
introduce for this purpose a logical variable (“TkRef val” in Fig. 2) which can be used in
actions like tkSetValue or tkUpdate to manipulate these elements. Thus, a GUI in our
framework is a partially instantiated data structure! where multiple occurrences of a logical
variable denotes the logical dependencies inside the GUIL. In Fig. 2 the entry field showing the
current value of the counter is referred by the logical variable val. Clicking the “Increment”
button causes the invocation of the event handler “tkUpdate incrText val” that applies

!Since the GUI library does not export any constructor for the argument type of TkRef, the type system
ensures that no ground values can be inserted as arguments of TkRef.
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the function incrText (which increments the textual representation of a number by one) to
the string shown in the entry element referred by val. Similarly, this field is set to the string
"0" by pressing the “Reset” button.

2 Basic Elements of Curry

This section provides a brief overview of Curry as necessary to understand our approach to
GUI programming. More details about Curry’s computation model and a complete descrip-
tion of all language features can be found in [6, 10].

From a syntactic point of view, a Curry program is a functional program? extended by
the possible inclusion of free (logical) variables in conditions and right-hand sides of defining
rules. Thus, a Curry program consists of the definition of functions and the data types on
which the functions operate. Functions are evaluated in a lazy manner. To provide the full
power of logic programming, functions can be called with uninstantiated arguments (logical
variables). The behavior of such function calls depends on the evaluation annotations of
functions which can be either flexible or rigid. Calls to rigid functions are suspended if a
demanded argument, i.e., an argument whose value is necessary to decide the applicability
of a rule, is uninstantiated (“residuation”). Calls to flexible functions are evaluated by a
possibly non-deterministic instantiation of the demanded arguments to the required values
in order to apply a rule (“narrowing”).

Example 1 The following Curry program defines the data types of Boolean values and
polymorphic lists (first two lines) and functions for computing the concatenation of lists and
the last element of a list:

data Bool
data List a

True | False
] | a : List a

conc :: [a] -> [a] -> [a]
conc eval flex

conc [] ys = ys
conc (x:xs) ys = x : conc xS ysS

last xs | conc ys [x] =:= xs = x where x,ys free

The data type declarations define True and False as the Boolean constants and []1 (empty
list) and : (non-empty list) as the constructors for polymorphic lists (a is a type variable
ranging over all types and the type List a is usually written as [al for conformity with
Haskell).

The (optional) type declaration (“::”) of the function conc specifies that conc takes two
lists as input and produces an output list, where all list elements are of the same (unspec-
ified) type.> Since conc is explicitly defined as flexible! (by “eval flex”), the equation
“conc ys [x] =:= xs” can be solved by instantiating the first argument ys to the list xs

2Curry has a Haskell-like syntax [14], i.e., (type) variables and function names start with lowercase letters
and the names of type and data constructors start with an uppercase letter. The application of f to e is
denoted by juxtaposition (“f e”).

3Curry uses curried function types where a->43 denotes the type of all functions mapping elements of type
« into elements of type 3.

*As a default, all non-constraint functions are rigid.
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without the last argument, i.e., the only solution to this equation satisfies that x is the last
element of xs.

In general, functions are defined by (conditional) rules of the form “I | ¢ =e where vs free”
where | has the form ft¢...t, with f being a function, ti,...,¢, data terms and each
variable occurs only once, the condition c is a constraint, e is a well-formed ezpression which
may also contain function calls, and wvs is the list of free variables that occur in ¢ and e
but not in [ (the condition and the where parts can be omitted if ¢ and vs are empty,
respectively). The where part can also contain further local function definitions which are
only visible in this rule. A conditional rule can be applied if its left-hand side matches the
current call and its condition is satisfiable. A constraint is any expression of the built-in
type Constraint. Each Curry system must support at least equational constraints of the
form e; =:=e9 which are satisfiable if both sides e; and ey are reducible to unifiable data
terms (i.e., terms without defined function symbols). However, specific Curry systems can
also support more powerful constraint structures, like arithmetic constraints on real numbers
or finite domain constraints for applications in operation research problems, as in the PACS
implementation [8]. Ezpressions are of the following form:

constants like numbers or identifiers)
variables x)
application)
conditional)

e = C
T
(60 61...6n)
if b then e; else ey

(
(
(
(
(
(
(
(

e1=:=€ey equational constraint)

e1 & ey concurrent conjunction of constraints)
e1 & ey sequential conjunction of constraints)
let zy,...,z, free in e (existential quantification)

Curry has also a polymorphic type system which ensures that the expressions e, e;, e in the
last three alternatives are always constraints.

Monadic 1/0: Since the implementation of GUIs in a declarative language requires some
knowledge about performing I/O in a declarative manner, we sketch the I/O concept of Curry
which is identical to the monadic I/O concept of Haskell [17]. In the monadic approach to
I/O, an interactive program computes a sequence of actions which are applied to the outside
world. Actions have type “I0 «” which means that they return a result of type a whenever
they are applied to (and change) the outside world. For instance, getChar of type I0 Char
is an action which reads a character from the standard input whenever it is executed, i.e.,
applied to a world. Actions can only be sequentially composed. For instance, the action
getChar can be composed with the action putChar (which has type Char -> I0 () and
writes a character to the terminal) by the sequential composition operator >>= (which has type
I0 @ => (o -> I0 B) -> I0 B),i.e., “getChar >>= putChar” is a composed action which
prints the next character of the input stream on the screen. The second composition operator
>> is like >>= but ignores the result of the first action. Furthermore, done is the “empty”
action which does nothing (see [17] for more details). To avoid an ad-hoc combination of
disjunctive computations (search) with I/O actions, all non-deterministic computations must
be encapsulated between I/O operations (see [9] for details). Thus, GUIs (which are created
via I/O operations) will not be duplicated due to non-deterministic computations.
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3 Object-Oriented and Distributed Programming

GUI programming as proposed in this paper is based on the techniques for object-oriented
and distributed programming in Curry. Therefore, we sketch these features in this section.
More details and examples can be found in [7].

It is well known [15] that concurrent logic programming languages provide a simple way to
implement (concurrent) objects. An object can be seen as a constraint or predicate processing
a stream of incoming messages. The local state of the object is a parameter which may change
in recursive calls when a message is processed. Thus, the general type of an object o is

o :: st => [mt] -> Constraint

where st is the type of the local state and mt is the type of the messages which can be sent
to the object. For instance, a simple counter object which understands the messages Inc,
Get v, and Stop can be implemented in Curry as follows (the predefined type Int denotes
the type of all integer values and success denotes the always satisfiable constraint):

data CounterMessage = Inc | Get Int | Stop
counter :: Int -> [CounterMessage] -> Constraint
counter eval rigid

counter n (Inc : ms) = counter (n+1) ms
counter n (Get v : ms) v=:=n & counter n ms
counter _ (Stop : ms) success

The type declaration for counter (which can be omitted since types are reconstructed in
Curry by a type inference algorithm) specifies that a counter object keeps an integer as local
state and understands messages of type CounterMessage. Since counter is declared as a
rigid function, an expression “counter n s” can reduce only if s is a bound variable.

The evaluation of the constraint “counter 0 s” creates a new counter object with initial
value 0 where messages are sent by constraining the variable s to hold the desired messages.
For instance, the constraint

let s free in counter 0 s & s=:=[Inc, Inc, Get x, Stopl

is successfully evaluated by binding x to the value 2.

In realistic applications, the stream of messages is not instantiated at once but incremen-
tally constrained by various other objects (message senders). In order to allow a dynamic
extension of senders and to ensure the sending of messages in constant time, Janson et al.
[11] proposed the use of port constraints which have been generalized in Curry to provide a
high-level approach to implement distributed systems [7]. In principle, a port can be con-
sidered as a multiset (of messages) where the individual elements are not directly accessible.
There are two primitive constraints on ports, where “Port a” denotes the type of a port to
which messages of type a can be sent:

openPort :: Port a -> [a] -> Constraint
send :: a -> Port a -> Constraint

The evaluation of “openPort p s” where p and s are uninstantiated variables establishes
a port constraint which is satisfied iff all elements in the port p also occur in the message
stream s and vice versa. A message m is sent to the port p by evaluating the constraint
“send m p” which constrains (in constant time) p and the corresponding stream s to hold
the element m. From a logic programming point of view, p and s are partially instantiated
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variables that are more and more constrained by solving the constraint “send m p”. To avoid
a communication overhead, communication is strict, i.e., the message m is reduced to a data
term before sending it.

With the use of ports, we can define a generic constraint new

new :: (st -> [mt] -> Constraint) -> st -> Port mt -> Constraint
new obj st p = let s free in openPort p s &> obj st s

to create new objects with initial state st and communication port p. Thus,
let cp free in new counter O cp & clientl cp & <client2 cp

creates a counter with two different clients. Each client can increment the counter by
solving the constraint “send Inc cp”’. The current state of the counter can be asked by
“send (Get x) cp” so that x is unified with the current counter value. Thus, free variables
in messages provide an elegant method to return values to the sender without explicitly creat-
ing reply channels. To support the distributed applications, ports can be declared as external
so that they are accessible from any machine connected to the Internet (see [7] more details).

4 A Functional Logic GUI Library

A main objective of our GUI library is a design which smoothly interacts with the features
of the base language Curry. Therefore, GUIs are always created by the new primitive I/O
action

openWish :: String -> I0 (Port TkMsg) .

“openWish t” creates a new GUI window with title t and returns a communication port for
this GUL The (abstract) data type TkMsg® is the type of possible messages for GUI commu-
nication. These are only used in the implementation of the GUI library but not visible to the
user of the library. The important design issue is the fact that a GUI communication port
is always external and created by such an I/O action, which avoids the potential duplication
of GUIs in different disjunctive branches of a computation (compare Sect. 2). Nevertheless,
the non-deterministic features of the base language can be used inside a GUI if the search
computations are encapsulated.

After the creation of a GUI communication port gp, we can run a GUI specification
gs (like the one shown in Fig. 2) by the constraint “runWidgetOnPort gs gp”. Basically,
runWidgetOnPort communicates with the port gp by translating the GUI specification gs
into appropriate Tcl commands. The I/O action runWidget (see Fig. 1) composes the func-
tionality of openWish and runWidgetOnPort: it creates a new GUI communication port
and runs the GUI specification on this port. Note that runWidget executes a GUI as an
I/O action whereas runWidgetOnPort executes a GUI as a (concurrent) constraint. There-
fore, runWidget is usually applied when one GUI is executed as the main program (Fig. 1),
whereas runWidgetOnPort is applied when one GUI should be executed concurrently to other
activities (see Sect. 5 for an example).

Layout structure of a GUI: A GUI specification is a description of the hierarchical layout
structure of the GUI together with the actions that should be performed when, for instance,

SMost of the identifiers defined in the GUI library are prefixed by Tk since the library is based on the
Tcl/ Tk toolkit. Similarly, the name openWish refers to the fact that the windowing shell wish is used for the
communication with the Tk toolkit.
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a GUI button is pressed. To be more precise, a GUI specification is a term of the following
data type:

data TkWidget a = TkButton (Port TkMsg -> a) [TkConfItem a]

| TkCheckButton [TkConfItem al
| TkEntry [TkConfItem a]
| TkLabel [TkConfItem al

| TkRow [TkCollectionOption] [TkWidget al
| TkCol [TkCollectionOption] [TkWidget al

Thus, a GUI specification is a simple widget (like a button or entry), a row (TkRow) or a
column (TkCol) of widgets. The first parameter of TkRow/TkCol specifies additional options
for the geometric alignment for widget composition, like centering, left alignment, expanding
subwidgets if extra space is available:

data TkCollectionOption = TkCenter | TkLeft | ... | TkExpand

A button widget (TkButton) is intended to perform an action whenever the user presses this
button. Therefore, an event handler is associated to each button widget (first parameter).
Other widgets can also contain event handlers but they are optionally associated in the list
of configuration items (see below). Since these event handlers are responsible for an event
of a specific GUI, event handlers have type “Port TkMsg -> a” where a is the result type
of the event handler which is either Constraint (for GUIs executed concurrently to other
objects) or I0 () (for GUIs executed as an I/O action). Consequently, this type variable is
also a parameter for the entire GUI structure.

Logical structure of a GUI: Before discussing event handlers in more detail, we must under-
stand the concept to describe the logical structure of GUIs. As mentioned in the introduction,
GUIs have a layout structure and a logical structure. While the layout structure is simply
described by composing simple widgets into widget collections (TkRow and TkCol), the logical
structure contains dependencies between different widgets and their event handlers. For in-
stance, pressing some button usually results (after some computation) in the update of one or
more other widgets. Although many GUI libraries (e.g., [13, 16]) are based on user-selected
strings to identify the different widgets, we propose to use logical variables to refer to indi-
vidual widgets which avoids many programming errors and provides for better abstractions.
For this purpose, each primitive widget can have a number of items to configure the widget,
like®
data TkConfItem a =

TkRef TkRefType -- a reference to this widget
| TkText String -- an initial text contents
| TkWidth Int -- the width of a widget
| TkBackground String —-- the background color
| TkCmd (Port tkMsg -> a) -- an associated event handler

Most of these configuration items directly correspond to similar options in the Tk toolkit
with the exception of TkRef. Since TkRefType, the type of all widget references, is abstract,

5Note that not all configuration items are meaningful for all widgets. This is checked at run time in our
library, but in can be also checked at compile time with a more sophisticated type system, as proposed in [2].
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i.e., no constructors of this data type are available to the user of the GUI library, the only
reasonable way to use the TkRef item is with a free logical variable as shown in Fig. 2. If
we run a GUI specification on a concrete port, this variable will be instantiated to a unique
widget reference. The important point is that this variable can also be used in event handlers
for other widgets in the same GUIL For this purpose, there are the following primitives to
construct event handlers for GUIs:

tkExit :: Port TkMsg -> I0 ()

tkGetValue : : TkRefType —> Port TkMsg -> I0 String

tkSetValue :: TkRefType -> String -> Port TkMsg -> I0 ()

tkUpdate :: (String->String) -> TkRefType -> Port TkMsg -> IO ()

tkExit terminates the GUI, tkGetValue gets the (String) value currently stored in the widget
referred by its first argument, tkSetValue sets the value stored in the referred widget, and
tkUpdateValue updates the value according to an update function. The same set of primitives
is also available for GUIs executed as a concurrent constraint:

tkCExit :: Port TkMsg -> Constraint
tkCGetValue :: TkRefType —> Port TkMsg -> String -> Constraint

The event handlers attached to some widget are automatically invoked with the current
GUI communication port whenever a GUI specification is executed by runWidgetOnPort (or
runWidget), see also the examples in Fig. 1 and 2. Thus, a GUI specification is executed by
sending commands that create the widget layout through the communication port followed
by a scheduler which invokes the corresponding event handlers whenever the user performs
some action on the GUIL.

5 Example: A Calculator

We have already seen in Fig. 1 and 2 two specifications of simple GUIs using our library.
However, many interactive applications contain a state which is shown [OREEIEICES
and modified by a GUIL To demonstrate the implementation of these |31875
kinds of applications with our GUI concept, we present in the following | 1 | 2 | 3 | + |
the implementation of a simple calculator GUI as shown to the right. | 4 | 5 | 6 | _ |
We model the calculator as an object which accepts the following ;l i| Ll ;l
messages:

data CalcMsg = Button Char | Display String c|of- |L|
The message “Button c” is sent whenever the button ¢ (e.g., 217, 27 ,...2+7, 7%’ .. .) is
pressed. The message “Display s” is sent to get the current value of the operand, i.e., the
argument s (which is usually an unbound variable) is instantiated with the current operand
of the calculator. The calculator’s local state is a pair (d,f) with the current operand d and
an accumulator function f to be applied to d (this idea is due to [16]). With the techniques
sketched in Sect. 3, we can implement calculator objects as follows (the rigid Boolean function
== tests the equality of two ground expressions, i.e., e;==e reduces to True if both e; and
eg are reducible to identical ground data terms; (e op) denotes the partial application of the
operator op to the left argument e):

calcMgr :: (Int,Int->Int) -> [CalcMsgl -> Constraint
calcMgr eval rigid
calcMgr (d,f) (Display s : ms) = s=:=(show d) &> calcMgr (d,f) ms
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calcMgr (d,f) (Button b : ms)
| isDigit b = calcMgr (10*d + ord b - ord’0’, f) ms

| b=="+’ = calcMgr (0, ((f d) +)) ms

| b==>-’ = calcMgr (0, ((f d) -)) ms

| b==’x%’ = calcMgr (0, ((f d) *)) ms

| b=="/" = calcMgr (0, ((f d) ‘div‘)) ms
| b==’=’ = calcMgr (f d, id) ms

| b=="C’ = calcMgr (0, id) ms

Since the GUI needs a reference to the calculator object, we add it as a parameter cm to the
GUIL:

calc_GUI cm = TkCol [] [TkEntry [TkRef display, TkText "0"I,
TkRow [] (map cbutton [’1’,°27,°3’,°+’]),
TkRow [] (map cbutton [’4’,°57,’6’,°-’]),
TkRow [] (map cbutton [’7’,°8’,°9’,°x’]),
TkRow [] (map cbutton [’C’,’0’,’=?,7/°]1)]
where display free
cbutton ¢ = TkButton (button_pressed c) [TkText [c]]
button_pressed ¢ gp = let d free in
send (Button c) cm &>
send (Display d) cm &>
tkCSetValue display d gp

Here we exploit the higher-order features of the base language: To create the individual but-
tons, we use a generic function cbutton which is mapped on the particular lists of characters.
The event handler button_pressed for each button sends a corresponding Button message
to the calculator and shows the new operand of the calculator in the display widget. A
new calculator application on a given GUI communication port gp is created by the following
function:

runCalcOnPort gp | let cm free in
new calcMgr (0,id) cm & runWidgetOnPort (calc_GUI cm) gp
= done

Now the complete application is started by: openWish "Calculator" >>= runCalcOnPort

This implementation is modular similarly to the classical model-view-controller paradigm
of Smalltalk-80 [12]. The application (represented by calcMgr) is completely independent to
the user interface. All the programming techniques of the base language (laziness, higher-
order functions, constraints, search etc.) can be used to implement the application. Due
to the independence of the user interface and the application, it is also possible to have
several GUIs (which represents the applications in different ways) for one application. In our
implementation above, this is easily possible by changing the function runCalcOnPort to start
one application together with several concurrent GUIs. This feature of our GUI design is also
useful for developing GUIs for distributed applications where the GUI shows and manipulates
different components of a distributed system. For instance, we have implemented a GUI for
sending emails where the email address can be inserted by querying an address server running
on some other machine. Due to lack of space, we omit a concrete example for this, but from
the previous example it should be obvious how to use the distributed features of Curry (see
Sect. 3 and [7]) in GUIs. Furthermore, we want to remark (due to lack of space, without a
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concrete example) that the functional dimension of the base language is very useful to define
new application-oriented graphical elements for GUlIs, like radio buttons, groups of widgets
connected by constraints etc.

6 Conclusions and Related Work

We have presented a library for implementing GUIs in the functional logic language Curry.
We have exploited the functional as well as the logic features of Curry for the design of
the library. The functional features are used to define the layout structure of GUIs and to
built new application-oriented graphical abstractions. The logic features (logical variables)
are used to specify the logic dependencies inside a GUI. This allows a compact and readable
specification of GUIs as expressions of a particular data type rather than a sequence of actions
to built the GUI. This is the reason why we consider this Tk library for Curry a declarative
approach to GUI programming. As far as we know, this is the first approach to design a
functional logic GUI library. Nevertheless, we want to relate it to some other approaches for
GUI programming in declarative languages.

TkGofer [2] extends Gofer, a lazy functional language similar to Haskell, with a library for
GUI programming. Similarly to our approach, the implementation is based on Tcl/Tk. Tk-
Gofer uses a monadic approach for GUI programming which forces the user to an imperative
style. The different widgets are defined in a flat and sequential order and are later composed
to a hierarchical layout structure by pack operations, similarly to Tcl/Tk scripts. This has
the disadvantage that the layout structure is not defined together with the individual widgets
and each widget must be given a name—even if they are used only once like the labels or
buttons in Fig. 1 and 2. Furthermore, TkGofer is based on a sequential functional language.
Thus, logic programming techniques like constraint solving as well as features for concurrent
and distributed programming are not available.

The same holds for Fudgets [1], a GUI concept for lazy functional languages. Fudgets
are processes accepting messages (for manipulating the state) and delivering messages (for
sending information about an event). Primitive fudgets, like buttons, text inputs etc., are
composed to more complex entities by connecting the input and output streams of the dif-
ferent fudgets. This approach makes it necessary to pass the GUI events via streams to the
corresponding widgets to be manipulated by these events, which leads to less intuitive GUI
specifications than using direct references to the corresponding widgets as in our approach.

Haggis [4] is a further GUI framework for Haskell. It is based on monadic I/O and uses
concurrent processes to handle events. Instead of specifying a handler to be invoked when an
event occurs, a new process is created that waits for this event. This has the drawback that
widgets have two handlers in Haggis (one for the layout and one for the event handling).

Our proposal for GUI programming is not just an adaptation of existing GUI library
designs to an integrated functional logic language, but it exploits the features of such an
integrated language to support simple and readable GUI specifications. Since the logic pro-
gramming features of the language are used to express the logical dependencies inside a GUI,
an imperative style for constructing GUIs as in other approaches is avoided. Moreover, the
features of the base language like higher-order functions, constraints, and concurrency can
be used to build new application-oriented graphical abstractions in a simple way and to sup-
port a modular connection of the application program to the user interface. In particular,
the distribution features of Curry largely simplify the implementation of user interfaces for
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distributed systems.

The current definition of Curry has also some limitations which restricts the design of

our GUI library. Currently, Curry has a Hindley-Milner like polymorphic type system [3].
It has been shown in [2] that a richer type system including type classes can improve the
structure of a GUI library so that more errors can be caught at compile time. Since this is
independent on the design issues discussed in this paper, we plan for the future to refine the
design of our GUI library with a more sophisticated type system. Another topic for future
work is to add the possibility to dynamically change the layout structure of GUIs which is
currently not supported.
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1 Motivation

Connectionist systems' exhibit many desirable properties of intelligent systems like, for ex-
ample, being massively parallel, context—sensitive, adaptable and robust (see eg. [10]). It is
strongly believed that intelligent systems must also be able to represent and reason about
structured objects and structure-sensitive processes (see eg. [12, 29]). Unfortunately, we
are unaware of any connectionist system which can handle structured objects and structure—
sensitive processes in a satisfying way. Logic systems were designed to cope with such objects
and processes and, consequently, it is a long-standing research goal to combine the advantages
of connectionist and logic systems in a single system.

There have been many results on such a combination which involves propositional logic
(c.f. [27, 32]). In [18] we have shown that a three-layered feed forward network of binary
threshold units can be used to compute the meaning function of a propositional logic program.
The input and output layer of such a network consists of a vector of units, each representing
a propositional letter. The activation pattern of these layers represent an interpretation I
with the understanding that the unit representing the propositional letter p is active iff p
is true under I .

For certain classes of logic programs it is well-known that they admit a least model, and
that this model can be computed as the least fixed point of the program’s meaning function
applied to an arbitrary initial interpretation [2, 11]. To compute the least fixed point in
such cases, the feed forward network mentioned in the previous paragraph is turned into a
recurrent one by connecting each unit in the output layer to the corresponding unit in the
input layer. We were able to show — among other results — that such so-called RNNs, ie.
recursive neural networks with a feed forward kermel as shown in Figure 1, converge to a
stable state which represents the least model of the corresponding logic program. Moreover,

LA brief introduction to connectionist models is given in the Appendix.
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in [8, 7] it was shown that the binary threshold units in the hidden layer of the kernel can
be replaced by units with sigmoidal activation function. Consequently, the networks can be
trained by backpropagation and after training new refined program clauses (or rules) can be
extracted using, for example, the techniques presented in [42]. Altogether, this is a good
example of how the properties of logic systems can be combined with the inherent properties
of connectionist system.

‘ output layer ‘\
hidden layer > kernel
‘ input layer ‘ )

Figure 1: Schematic view of an RNN. The activation and output functions of the units may
vary. Input and output layer are identical and each unit in the output layer is connected to
its counterpart in the input layer with weight 1. The kernel is a fully connected feed forward
network which may have one or more hidden layers.

Unfortunately, this does not solve the aforementioned problem because structured ob-
jects and structure—sensitive processes cannot be modeled within propositional logic but only
within first- and higher—order logics. For these logics, however, similar results combining
connectionist and logic systems are not known. One of the problems is that as soon as the
underlying alphabet contains a single non—nullary function symbol and a single constant, then
there are infinitely many ground atoms which cannot be represented locally in a connectionist
network.

Interpretations for first—order logic programs can nevertheless be represented in connec-
tionist systems if they are mapped to real numbers or vectors of real numbers as suggested in
[20]: Let P be an acyclic logic programs with injective level mapping and Bp its Herbrand
base. Each interpretation I € 287 is mapped to an r € IR by an invertible representation
function R : 287 — R. Furthermore, for such programs a function fp : R — IR is defined
such that R(Tp(I)) = fp(R(I)) and fp is continuous. The latter property allows the ap-
plication of a well-known result in the area of feed forward networks, namely that fp can
be approximated to any desired degree of accuracy by a feed forward network with sigmoidal
activation function for the hidden layer units [14]. This leads to the following result:

Theorem 1 [20] Let P be an acyclic logic program with an injective level mapping, Tp the
meaning function associated with P and fp the continuous real valued function correspond-
ing to Tp . Then for an arbitrary € > 0, there exists a feed forward network with sigmoidal
activation function for the hidden layer units and linear activation functions for the input
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and output layer units computing a function fp which satisfies

max |fp(z) — fp| <e.
z€[—1,1]

Using the mapping R~! we obtain a feed forward network capable of approximating the
meaning function T’p for an acyclic logic program P with injective level mapping. But what
precisely is the approximation of such a meaning function in terms of interpretations? Let
P be a logic program and | | a level mapping for P. An interpretation I approximates
an interpretation J to a degree N € IN with respect to the level mapping | |, if for all
atoms A € Bp with |[A] < N we find A €1 iff A€ J. Equivalently, I approximates .J
to a degree N iff dp(I,J) <27V where dp(I,J) =0 if I = J and dp(I,J) = 2" if I
and J differ on some atom A of level n but agree on all atoms of lower level. (287, dp)
is a complete metric space [11] and if P is acyclic, then Tp is a contraction on this space
[20, 36].

But we are not just concerned with the approximation of the meaning function 7T’p , but
are mainly interested in the approximation of the least fixed point of Tp. Given a feed
forward network according to Theorem 1 we can turn it into an RNN by adding recurrent
connections with weight 1 between corresponding units in the output and input layer of the
feed forward network. Does such a recursive network approximate the least fixed point of
Tp ? Whereas Theorem 1 tells us the activation value fp(r) is within e of fp(r) after the
first iteration of the recursive network, this small difference could lead to a bigger difference
in each step. Fortunately, this is not the case with the chosen encoding R:

Theorem 2 [20] Let P be an acyclic logic program with an injective level mapping, Tp the
meaning function associated with P and Mp the least fized point of Tp . For an arbitrary
N € IN there exists a recursive network with sigmoidal activation function for the hidden
layer units and linear activation functions for the input and output layer units computing a
function fp such that there exists an ny € IN such that for all n > ngy and for all z € [—1,1]
we find :

dp (R~ (fp()), Mp) <27V,

This theorem tells us that for any initial value z € [—1,1] the interpretation represented
by fg(x) , ie. the activation pattern of the output layer after an n—fold iteration through the
recurrent network, and the least fixed point Mp of Tp agree in all atoms with a level less
than N . In other words, we can approximate the least fixed point of the meaning function
Tp of an acyclic logic program P with an injective level mapping arbitrarily well with a
recurrent neural network.

Unfortunately, Theorems 1 and 2 are purely theoretical and we have not yet developed
a real connectionist system for a truly first—order logic program based on these results. In
[21] we have specified a logic system for model generation in a first—order calculus with
constants and multi—place relations (datalogic) and have specified a recurrent neural network
implementing this system. The logic system is based on the connection method [5] using
reduction techniques which link logic systems to database systems. We have defined a calculus
called BUR (for bottom-up reductions) which has the following properties: For unary relation
symbols it is sound and complete, whereas for relation symbols with an arity larger than one
it is complete but not necessarily sound; we have developed a criteria which guarantees that
the result achieved in the latter case are sound; computations require only linear parallel time
and linear parallel space.
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Furthermore, we have extended the feed forward neural networks developed in [18] by
turning the units into phase-sensitive ones. Thus, the variable binding problem is solved by
phase—coding as first proposed in SHRUTI [38]. We have formally shown that the BUR calculus
can be implemented in these networks. Compared to SHRUTI our networks consist only of
two types of phase—sensitive units. The connection structure is an RNN with a four-layered
feed forward neural network as kernel and, thus, is considerable simpler than the connection
structure of SHRUTI. Besides giving a rigorous formal treatment this line of research may
also lead to networks for reflexive reasoning, which can be trained using standard techniques
like backpropagation.

But the BUR system does also not solve the main problem at hand, viz. to integrate the full
power of logic systems within a purely connectionist setting. Although this is not the place to
give a complete account of the current state of the art, we are unaware of a single connectionist
inference system, whose ability to handle structured objects and structure sensitive processes
comes even close to the degree that is achieved in conventional, first—order inference systems.

2 Challenge Problems
How can first—order terms be represented and manipulated in a connectionist system?

This is the main question that needs to be answered in order to built systems based on
the results achieved in Theorems 1 and 2. The proposals made so far do not give a satisfying
answer to this question: Structured connectionist networks as used in [16] are completely
local. The unification and matching operations can directly be implemented in this networks.
However, the number of units is quadratic and the number of connections even cubic wrt the
size of the terms. It is not obvious at all how such networks can be learned. The structure is
by far too complex for current learning algorithms based on the recruitment paradigm [9].

Vectors of fixed length are used to represent terms in the recursive auto—associative mem-
ory [34], the labeling recursive auto-associative memory [39] or in the memory based on
holographic reduced representations [33]. Unfortunately, in extensive tests none of these pro-
posals has led to satisfying results: The systems could not safely store and recall terms of
depth larger than five [24].

In hybrid systems terms are represented and manipulated in a conventional way. But this
is not a kind of integration I am hoping for because in this case results from connectionist
systems cannot be applied to the conventional part.

The phase—coding mechanism suggested in SHRUTI and used in the BUR system restricts
the first—order language to contain only constants and multi—place relation symbols.

We definitely need new ideas to solve this challenge problem! Recently, a new connection-
ist encodings for conventional data structures like counters and stacks [44, 19, 25] has been
proposed. Although the current models are still quite simple, they appear to be promising
candidates for a connectionist representation of terms.

How can first—order rules be extracted from a connectionist network?
To the best of my knowledge all rule extraction techniques for connectionist networks are

propositional in the sense that they only generate propositional rules. For example, we have
already mentioned that the propositional RNNs in [18] were slightly modified in [8, 7] such
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that backpropagation could have been applied to the kernels and standard rule extraction
techniques could have been used to extract new revised rules.

Theorems 1 and 2 guarantee the existence of RNNs with a feed forward kernel to approx-
imate the least model of a first—order program. Backpropagation can again be used to train
these kernels. But it is by no means obvious of how the rule extraction techniques known so
far can be generalized such that first—order rules are extracted from these kernels.

On the other hand, first—order logic programs can be learned using techniques developed
in the field of inductive logic programming [28]. I strongly believe that the combination of
these techniques with propositional rule extraction techniques will lead to a solution for this
challenge problem.

How can multiple instances of first—order rules be represented in a connectionist system?

One of the properties of first—order reasoning is that it cannot be determined in advance
how many copies of a rule are needed to answer a given query or, equivalently, to prove a
theorem. In local connectionist systems like CHCL [22] this problem is defined away by simply
assuming that each rule is used only once. A similar assumption is made in SHRUTI, where
each relation may be instantiated only a fixed number of times in one reasoning episode. The
connectionist implementation is rather crude using so—called multiple instantiation switches.
Basically, the networks or parts thereof are simply copied. This is not a general solution since
even for datalogic programs exponentially many copies may be needed. The BUR system does
not provide multiple copies, which is the reason for the fact that the system may be unsound
if multiplace relation symbols are involved.

I propose to follow two lines of research in order to tackle this challenge problem: Firstly,
work on growing cell structures [13] suggests that connectionist networks can be dynami-
cally extended. I would like to see experiments which indicate that these techniques can be
successfully applied in connectionist inference systems as well.

Secondly, Theorems 1 and 2 suggest that the problem of generating new instances of a
rule can be mapped on the problem of obtaining a better approximation of the least model
of a logic problem in the following sense: The level assigned to ground atoms occurring in
the nth iteration of the meaning function for the first time should be higher than the level
assigned to ground atoms which occur at earlier stages. If the accuracy of an approximation
can then be correlated to the available hardware resources as in [19], we obtain a solution for
this challenge problem.

How does a theory for the integration of logic and connectionist systems look like?

The results achieved so far on connectionist inference systems are more or less unrelated
to each other. Different logics are mapped onto different connectionist systems and very often
not much effort has been spent on (i) formally showing properties of the system, (ii) formally
relating the logic to the system and (iii) formally relating the various systems to each other.
There are some exceptions though, eg. in [16] it was proven that the presented connectionist
system really solves the unification and matching problem or in [4] we have given a rigorous
logical reconstruction of the backward reasoning version of SHRUTI.

I would like to see a theory where in various layers of increased expressiveness logics,
their corresponding connectionist models, their time and space complexities, their properties
concerning learning and rule extraction as well as learning and rule extraction algorithms are
specified. Such a theory could be developed along the lines proposed in [18], the BUR system
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and Theorems 1 and 2: In each layer the logic would be defined by a certain class of logic
programs and the corresponding connectionist systems would be RNNs.

For example, if the logic programs are propositional, then interpretations are represented
locally. The units in the corresponding RNN are logical threshold units. We have formally
shown in [18] (among other results) that the kernel is an optimal parallel implementation
of the meaning function T’ of the logic program P . If learning shall be applied, then the
threshold units in the hidden layer must be replaced by sigmoidal ones. If the programs are
datalogic programs, then the corresponding RNN must be able to bind variables to constants
which can be done by using phase coding as in SHRUTI and BUR. If the logic programs
are full first order, then interpretations shall be represented by vectors of real numbers and
models are only approximated, etc.

But the picture is by far not complete. Eg. if we really want to make use of the fact
that connectionist computations are massively parallel, and achieve a considerable speedup
in the computation time, then we must look for logics such that the corresponding entailment
problems are in the class N'C. But already full propositional logic is unlikely to be in this
class and, consequently, we have to look for less expressive logics for which optimal or efficient
(in the sense of [26]) parallel algorithms for solving the entailment problem can be encoded
in connectionist settings. First steps in this direction were taken eg. in [41].

The logics in such a theory shall not only be the standard monotonic ones, but we should
also consider nonmonotonic ones. The results achieved in [18, 8, 7] are for normal logic
programs with stable model semantics. By the way, nonmonotonic reasoning was originally
proposed as a technique for “jumping to a conclusion”. Nowadays conventional nonmonotonic
reasoning systems have time and space complexities which are not at all in accordance with
the original goal. It may well be that connectionist techniques may help to put the research
in nonmonotonic reasoning techniques back on track.

A general theory for the integration of logic and connectionist systems could also be
developed for symmetric networks [23]. Pinkas has shown that the problem of finding a
model for a propositional logic formula is equivalent to finding a global minima in an energy
function [32]. He has extended his results to nonmonotonic [31] and first-order logics [30].
Although a symmetric network is sequential in nature, it was shown in [40] how several units
may switch at the same time without loosing the convergence property. Again, the picture
is far from being complete.

Recently, techniques for greedy satisfiability testing (GSAT) in propositional logics [37]
have been very successfully applied in conventional Al systems. It was shown that even first—
order entailment problems can be solved using such techniques (see eg. [43]). Since GSAT
is closely related to simulated annealing [3, 17] I expect that connectionist systems would
greatly benefit from the new findings in greedy satisfiability testing.

Can such a theory be applied in a real domain outperforming conventional approaches?

All applications of connectionist inference systems that I have seen so far are toy exam-
ples. We have to come up with applications in real domains which outperform conventional
approaches. This can only be done if we use hardware which exploits the massive parallelism
inherent in connectionist networks. If we are reasoning in a logic whose entailment problem is
in AN'C and an efficient or optimal parallel algorithm for deciding this problem is known, then
it does not suffice to simulate this algorithm on a computer with just one or a few processors.

Because the general theory for integrating logic and connectionist systems shall be layered,
the application I am looking for should have a similar structure. I propose to look for such an
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application in the area of integrating the low—level control of a real robot with the high—level
control developed in the area of cognitive robotics. Just recently it was proposed in [1] to
model Brooks’ subsumption architecture [6] by a logic based layered architecture. The first
experiments are very promising. The approach appears to be feasible because the logic used
in the first layers is so simple that the entailment problem can be easily solved. Such a simple
logic is in NC and, hence, a good candidate for exploiting its inherent parallelism.

Such an application would also be a good showcase for learning and rule extraction: Even

if such a robot is initialized with some knowledge, it must learn to behave in its environment,
and this learning never stops. Consequently, the knowledge is constantly updated.
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Appendix: Connectionist Models

This appendix contains a brief introduction to connectionist models containing all notions
used in the paper. For a more extensive introduction the reader is referred to the literature
(see e.g. [10, 15, 35]).

A connectionist network consists of a set of units and connections between these units. A
unit U is characterized by its potential p € R, its value v, and its input vector (ii,...,i,).
The units are connected via a set of directed and weighted connections. If there is a connection
from unit U; to unit Uy, then wy; denotes the weight associated with this connection and
wg;v; denotes the input i; received by Uy from U;. The potential p; and value vy of the
unit Uy are computed wrt to an activation and an output function respectively. An activation
function ¢ : R — [0,1] is called sigmoidal if it is non—decreasing, limy ,(¢(N\)) =1, and
limy_, o (#(A)) = 0. A unit is said to be a binary threshold unit if its potential and output
are computed as follows, where j iterates through the set of units which have a connection
to U, 0 € R is the threshold of Up and t denotes linear time.

1 if p(t) > Oy
pr(t) = 22, wijv;(t — 1) vg(t) =4 0 if pr.(t) < Ok
vp(t —1) if pi(t) = O

The re—computation of a unit’s potential and output is called an update. Units can be updated
synchronously or asynchronously.

A layer is a vector of units. An n—layered feed—forward network consists of an input
layer, n—2 hidden layers, and an output layer, where n > 2. Each unit occurring in the
i—th layer is connected to each unit occurring in the i+1-st layer, 1 <7 < n. All units
are updated synchronously. Let r and s be the number of units occurring in the input
and output layer, respectively. A multi-layered feed—forward network computes a function
f:{0,1}" — {0,1}° as follows. The input vector is presented to the input layer at time ¢;
and propagated through the hidden layers to the output layer. At each time point all units
update their potential and value. At time ¢, the output vector is read off the output layer.

An n—layered recurrent network consists of an n—layered feed—forward network called
kernel such that the number of units in the input and output layer are identical. Furthermore,
each unit in the k—th position of the output layer is connected with weight 1 to the unit in
the k—th position of the input layer, where 1 < k <n and n is the number of units in the
output (or input) layer. Figure 1 shows a 3-layered recurrent network.
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Abstract

We propose a logical construction of deliberate agents that reconcile reactive and goal-directed agents.
In a first simple model, agents are situated objects which respond to messages by invoking methods.
By extending these objects with a special method, we then reproduce the behaviour of deliberate
reactive agents. By further enhancing this model with practical reasoning rules and a process of goal
reductions, we finally obtain a model of deliberate BD agents. Using a theoretical result by Hindrik &
al., it is argued that these agents subsume BDI agents. The operational semantics of these various
models is given under the form of logic programming procedures.

1. Introduction

Agents are sometimes described as (re)active objects which also exhibit pro-active
(or goal directed) behaviours. Accordingly, we would like to illustrate, using a logical
construction, that agents = reactive objects + pro-active extensions. In a first simple
model, agents are situated objects which respond to messages by invoking methods.
By extending these objects with a special method, we can then reproduce the
behaviour of deliberate reactive agents. By further enhancing this model with
practical reasoning rules and a process of goal reductions taken from [Hindriks & al.
97], we finally obtain a model of deliberate BD agents. Conspicuously absent in this
model is the representation of infentions, which together with beliefs and goals (or
desires) define the core of BDI agents. Recent results [Hindriks & al. 98] have shown
however that the history of intentions can be represented by complex goal structures
(i.e. goals consisting of lists of goals). As a result, there is no need to represent
intentions as separate lists of plans waiting to be executed. This allows us to argue
that deliberate BD agents subsume BDI agents.

This paper is organized as follows. In section 2 we present AgentClass(0), our simple
model of situated objects. In section 3, we develop AgentClass(1), a model that
extends AgentClass(0) with the functionality of deliberate reactive agents as defined
in [Wooldridge 99]. In section 4, we introduce AgentClass(2), our enhanced model
of deliberate BD agents.

We present the operational semantics of these various models under the form of logic
programs. We thus inherit the whole machinery of logic programs interpretation, and
avoid the explicit manipulation of unifiers. At the same time we get directly
executable specifications. This can prove useful for prototype experimentation, as the
corresponding interpreter (or even compiler) will take care of both the usual aspects
of object-oriented programming (including agent creation and message interpretation)
and the less conventional aspect of agent-oriented programming (such as goal
reduction and rule-based planning).



In full generality, our model definitions rely on a few concepts related to contextual
deductions presented in Appendix I. For practical purposes, some subtleties
associated with the theory of contexts can be ignored, with the result that deduction
in context, represented by the usual is?(C,P) modality meaning “P is true in context
C”, can be put to work via the classical ‘“vanilla” meta-interpreter of logic
programming (see the end of Appendix I). All model definitions and implementations
rely on an abstract data type for contexts defined in Appendix II.

2. AgentClass(0): a simple model of agents as situated objects

In this section, we define AgentClass(0), a simple model of agents which introduces
our approach for implementing and experimenting with objects.

This first model can be described informally as follows:

- agents are “‘situated objects” encapsulating a set of methods and a set of beliefs
- actions performed by a agent result in updating this agent’s beliefs

- as classical objects, agents respond to messages invoking methods

Formally, we propose the following definitions:

Definition (agents): agents are objects encapsulating two contexts, i.e. a context
methods(Agent) containing methods to be invoked by messages and a context
beliefs(Agent) containing explicit beliefs; these can be any contextual fact and/or
implications (see Appendix I).

Definition  (methods and messages): methods have the format
method(Agent.Call,Body), where Body is a list of predefined procedure calls and/or
user defined messages, messages sent to an agent have the format Agent.Call ;
messages are interpreted by the procedure
Agent.Call :- instance (methods (Agent)),method (Agent.Call,Body)),
execute (Body) .

with execute ([]).

execute([H|T]):— call (H), execute(T).
Agent are created with the predefined procedure newAgent(Agent), interpreted as
follows:

newAgent (Agent) : - new(methods (Agent) ),

new (beliefs (Agent) ),

addList (methods (Agent) , template (methods (Agent))) .
This procedure involves the creation of new contexts followed by the instantiation,
within context methods (Agent) , of methods from the following “class template”
template (methods (Agent) )

[method (Agent .assume (Slot,List), [addList (Slot (Agent),List)]),
method (Agent.add (Slot,P), [add(Slot (Agent),P)]),

method (Agent .delete (Slot,P), [delete(Slot (Agent),P)]),
method (Agent .bel (P), [ist(beliefs(Agent),P)]1)].

According to this template, the assume method will insert a list of formulas in any
given context. The instance add and delete methods will insert or remove individual
formulas. The instance method bel (P) allows an Agent to deduce facts p which are
derivable in the context beliefs (Agent): by definition, any such p  will be
called an implicit belief of rgent .



Example

Let us consider a variant of the so-called “vacuum cleaner world” introduced in
[Russel & Norvig 95] and developed in [Wooldridge 99]. The following context
contains three methods representing the basic actions of a vacuum cleaner robot:

moves: [method (Agent . suck, [Agent .bel (in(X,Y)),
Agent .delete (beliefs,dirt (X,Y)),
write (Agent.suck)]),

method (Agent . forward, [Agent.bel (in(X,Y)),

Agent.bel (facing (F) ),

Agent.delete (beliefs,in(X,Y)),
(F=north, X1=X,Y1l is Y+1;
F=east, X1 is X+1,Y1l=Y;
F=south, X1=X,Y1l is Y-1;
F=west, X1 is X-1, Y1=Y),

Agent.add(beliefs, in(X1,Y1)),

write (Agent.forward)]),

method (Agent . turn, [Agent .bel (facing(F)),
Agent .delete (beliefs, facing (F)),
(F=north, Fl=east;
F=east, Fl=south;
F=south, Fl=west;
F=west, Fl=north),
Agent .add (beliefs, facing(F)),
write (Agent.turn])].
In addition to being able to suck up dirt, the robot can move forward one step or turn
right 90°. Any action results in updating the robot’s beliefs (the connection with
sensors and motors reflecting the actual physical effect of actions is out of the scope
of this work; instead, a written trace of the sequence of actions is produced). The
following context assertion defines the initial state of the world:

room: [in(0,0), facing (north), dirt(0,2)].

The sequence of messages needed to create agent robot (1) is as follows:

newAgent (robot (1)) .

robot (1) .assume (methods, moves) .

robot (1) .assume (beliefs, room) .

The following message will instantiate all robot (1) beliefs

?- robot (1) .bel (P).

P = in(0,0) ;
P = facing(north) ;
P = dirt(0,2)

The following message will instruct robot (1) to move forward
?- robot (1) .forward.
robot (1) . forward

This action will be reflected in the following new belief instantiation
?- robot(l) .bel (in(X,Y)).
X=0
v=1
If instructed to suck, robot(1) will obey this order in any position (as retractall/2,
which is used to implement delete, always succeeds).



3. AgentClass(1): a model of deliberate reactive agents

In this section, we introduce AgentClass(1), a model that extends AgentClass(0) with
the functionality of deliberate reactive agents, as defined in [Wooldridge 99]. This
model can be intuitively characterised as follows:

in addition to being able to respond to messages, deliberate reactive agents respond
to changes in their environment (including changes resulting from their own
actions); towards this end, they successively

- deduce an appropriate reaction
- invoke the corresponding method.

Formally, we have the following definition:

Definition: deliberate reactive agents are situated objects which have explicit beliefs
do (Action)

and/or
Q -> do(Action)

and whose behaviour is determined by a calling a method react (Action) defined as
method (Agent.react (Action), [Agent.bel (do(Action)),

Agent .Action])
Indeed, when called, this method will first deduce an implicit belief of the form
do (Action)
representing an appropriate reaction, and then invoke the corresponding method with
Agent .Action.

Example

In order to define a reactive vacuum cleaner, let us consider the following context
reactions containing the “hardwired navigation algorithm” [Wooldridge 99] of a
robot continuously moving up and down on a 3X3 grid; when reaching the top right
corner (2,2), it will directly head back home to (0,0), and start again.

reactions:

[(in(X,Y) ,dirt(X,Y)) -> do(suck),
(in(X,Y) ,not dirt(X,Y),facing(north),h ¥<2) -> do(forward) ,
(in(X,Y) ,not dirt(X,Y),facing(south),b¥Y>0) -> do(forward) ,
(in (X, 2) ,not dirt(X,2),facing(north) ,h X<2) -> do (turndown) ,
(in(X,0) ,not dirt(X,0),facing(south) ,h X<2) -> do (turnup) ,
(in(2,2) ,not dirt(2,2),facing(north)) -> do (turnback) ,
(in(2,0) ,not dirt(2,0),facing(south)) -> do(turn),
(in(X,0) ,not dirt(X,0),facing(west),h X>0) -> do(forward),
(in(0,0) ,not dirt(0,0),facing(west)) -> do(turn)].

In addition to the basic actions previously defined in the moves context, this
navigation involves sequences of basic moves defined in the following context:

sequences:

[method (Agent . turnback, [Agent.turn, Agent.turn]),

method (Agent . turndown, [Agent.turn, Agent.forward, Agent.turnl]),

method (Agent . turnup, [Agent.turn, Agent.turn, Agent.turn, Agent.forward,
Agent.turn, Agent.turn, Agent.turn])].

The sequence of messages to create an instance robot (1) must be extended with

robot (1) .assume (beliefs, reactions) .
robot (1) .assume (methods, sequences) .

Successive invocations of react (Action)calls, e.g. under the form of a Prolog loop
run :- repeat, robot (1) .react (Action).

will result in the following sequence of moves showing a truly reactive behaviour



?- run.
robot (1) . forward
robot (1) . forward
robot (1) . suck
robot (1) . turn
robot (1) . forward
robot (1) . turn
robot (1) . forward
) . forward

robot (1

N.B. In order to ensure single steps within each reaction, define the loop as
run :- repeat, call((robot(l).react (Action),!)).

4. AgentClass(2): a model of deliberate BD agents

In this section we implement a model that extend AgentClass(1) with the
functionality of AgentSpeak(2), the BD agent model shown by Hindriks & al. to be at
least as expressive as AgentSpeak(L), itself a standard reference for BDI agent
models. This model can be characterised as follows:

- in addition to methods and beliefs, agents further encapsulate rules and goals

- rules have a head, a guard and a body; a rule whose head matches an agent’s
goal and whose guard elements are implicit agent’s beliefs can substitute its body
for the agent’s matching goal

- agents behaviour is determined by a process of goal reductions

Formally, we propose the following definitions:

Definition (BD agents): deliberate BD agents are given by four contexts, i.e.
methods(Agent), rules(Agent), beliefs(Agent) and goals(Agent).

Definition (methods, messages): the definition of section 2 still applies.

Definition (rules): rules have the format rule(Agent.Call, Guard, Body), where Guard
is a list of contextual facts, and Body a list of goals.

Definition (goals): a goal can be either simple or complex; a simple goal is a message
invoking a rule or a method; a complex goal is a list of simple or complex goals;
goals are reduced using a agent method defined as follows

method (Agent .reduce (Goal), [instance (goals (Agent) ,h Goal),
transition(Goal, NewGoals) ,
delete(goals (Agent) ,Goal) ,
(NewGoals=[]-> true;
add (goals (Agent) ,NewGoals))]) .

Transitions for simple goals invoking a method are defined as
transition(Agent.Call, []) :- Agent.Call.

Transitions for simple goals invoking a rule are defined as

transition (Agent.Call,Body) :- instance (rules (Agent),
rule (Agent.Call, Guard, Body)),
check (Agent, Guard) .

with check (_, [1).
check (Agent, [Head|Taill) :- Agent.bel (Head),
check (Agent,Tail) .

Transitions for complex goals are defined as

transition([Head|Taill,NewGoal) :- transition (Head,NewHead),
(NewHead=[] -> NewGoal=Tail;
(Tail=[] -> NewGoals=NewHead;

NewGoal= [NewHead|Taill)) .
We have the following result.



Proposition : any deliberate reactive agent can be defined as a deliberate BD agent,
1.e. AgentClass(2) agents subsume AgentClass(1) agents.

Proof: let us consider a context plans containing a single rule

plans: [rule (Agent .do (Action), [do(Action)],
[Agent .Action,
Agent .do (NewAction)])].

together with the following “generic” messages to be used when creating any Agent
Agent .assume (rules, plans),
Agent .add (goals,Agent.do(Action))

Calling Agent.reduce (Goal) will retrieve the goal Agent.do(Action). A first
transition will in turn retrieve the rule do(aAction). Similarly to calling
react (Action), checking this rule’s guard will lead to deduce an implicit belief

do (Action)

This first transition will then establish a new complex goal (sometimes called a plan)
given by the rule’s body. A subsequent Agent .reduce (Goal) will lead to a complex
transition. This in turn will produce a third transition (for a simple goal). Similarly
again to react (Action), this last transition will invoke the corresponding method
Agent .Action

At the same time, the second transition (for the complex goal) will set up the
remaining goal Agent.do (NewAction) as a single goal identical to the initial goal.
Were are thus back were we started and, similarly to react (Action), ready for a
new deliberative reaction .

Example

Let us extend the sequence of messages to create an instance robot (1) with

robot (1) .assume (rules,plans) .
robot (1) .add (goals, robot (1) .do(Action)) .

Successive invocations of reduce (Goal), e.g. under the form of a loop

run :- repeat, call((robot(l).reduce(Goal),!)).

will result in the same sequence of moves as before

?- run.
robot (1) . forward
robot (1) . forward
robot (1) . suck
robot (1) . turn

) . forward

robot (1

As convincingly argued by [Hindriks & al. 97], rules can be used both to specify the
means to achieve a particular goal, and to revise goals: in this last case, rules encode
the reflective capabilities of an agent. In other words, deliberative BD agents are not
only capable of fixed, reactive behaviour, but can also exhibit flexible behaviours. To
quote form these authors, modifying complex goals can lead to express things like:
“if the agent has adopted a plan P (to achieve a goal G), and believes S, then agent
should (consider) revising plan P and substitute it with a new plan P’ or goal G’
N.B. As noted above, plans are complex goals introduced by rule bodies.

In order to illustrate this, let us consider a vacuum cleaner robot that could decide, at
any time, either to work, i.e. to move up and down (including returning home to start
again) , or retreat back home and stop. These two different behaviours will give rise
to two separate set of rules replacing the single do (Action)rule given before. These



will in turn correspond to two possible goals, i.e. do(work(Action)) and
do (retreat (Action)). These rules are defined as follows:

plans: [rule (Agent.do (work(Action)), [work, not retreat
do (work (Action) )],
[Agent .Action,
Agent .do (work (NewAction))]),

rule (Agent.do (work (switch)), [work, retreat],
[Agent .delete (beliefs, work),
Agent .do (retreat (NewAction))]),

rule (Agent.do (retreat (Action) ), [not work, retreat,
do(retreat (Action))],
[Agent .Action,
Agent .do (retreat (NewAction))]1),

rule (Agent.do (retreat (switch) ), [work, retreat],
[Agent .delete (beliefs, retreat),
Agent .do (work (NewAction))])].
In short, if the current belief is to work, then the robot will continue to do so until a
new belief (i.e. retreat) leads him to switch behaviour (i.e. adopt a different goal) and
vice-versa. The navigation algorithm must accordingly be modified as follows

reactions:

[(in(X,Y),dirt (X,Y)) -> do(work(suck)),
(in(X,Y) ,not dirt (X,Y), facing(north),¥<2) -> do(work(forward)),
(in(0,0) ,not dirt(0,0), facing(west)) -> do(work (turn)),
(in(X,Y), facing (north) ,not (X=0,Y=0)) -> do(retreat (turnback)),
(in(X,Y), facing(south), ¥>0) -> do(retreat (forward) ),
(in(X,0), facing(south)) -> do(retreat (turn)),
(in(X,0), facing (west) ,X>0) -> do(retreat (forward) ),
(in(0,0), facing (west)) -> do(retreat (turn))].

This flexible behaviour can be simulated with an interruptible run defined as
run :- repeat, call((robot (1) .reduce(Goal),!)), until(grab( )).
leading to following results

?- robot (1) .add(beliefs, work), run.

robot (1) . forward
robot (1) . forward
robot (1) . suck
robot (1) . turn
robot (1) . forward
robot (1) . turn
robot (1) . forward
robot (1) . forward
yes

Interrupt occurred here after hitting any key; the robot is in (1,0),facing south.

?- robot (1) .add (beliefs, retreat),run.

robot (1) .turn
robot (1) . forward
robot (1) .turn

The robot is back home and has no more goals: reduce (Goal)no more succeeds.
N.B. In order to interrupt this last run, redefine reduce (Goal) to always succeed.

An important result by [Hindriks & al 98] is that AgentSpeak(2), a model of
deliberate BD agents, can be used to simulate, without loss of expressive power,
AgentSpeak(L) [Rao 96], a standard model for BDI agents. In short, events and
intentions, which are AgentSpeak(L) model constituents, can both be represented by
complex goal structures. Consequently, there is no need to represent intentions as
separate lists of plans waiting to be executed.

This allows us to argue in turn that deliberate BD agents also subsumes BDI agents.

Proposition: AgentClass(2) agents subsume AgentSpeak(L) agents.



Proof: no formal proof will be given; the informal argument goes as follows: by
transition, if AgentSpeak(2) has at least the same expressive power as AgentSpeak(L),
then this leaves us with the task to prove that AgentClass(2) has at least the same
expressive power as AgentSpeak(2).

A close look first reveals that the syntax of AgentSpeak(2) and AgentClass(2) are
syntactic variants: in particular, P? is represented by the method bel (p) . As for their
semantics, the operational semantics of AgentSpeak(2) is given by a transition system
which consists of a set of transition rules. These rules rely on a function specifying
the update semantics of basic actions. In contrast, the operational semantics of
AgentClass(2) 1s given by a set of (pure) logic programming procedures. These
procedures themselves rely on a abstract data structure for contexts (see Appendix I
and II) which is similarly used to specify the update semantics of basic actions.

A close look further reveals that to each AgentSpeak(2) transition rule corresponds
an ‘“equivalent” AgentClass(2) procedure: reduce(goal) corresponds to the
transition for a goal base, transition(Agent,Call,Body) to the transition for rule
application, transition(Agent,Call, []) to the execution rule for action, and
transition([Head|Tail] ,NewGoal) to the execution rule for sequential
decomposition. As for the remaining execution rule for first-order test, it is taken care
of by the fact that P? and bel (P) have the same interpretation, i.e. first order test for
provability (or truth) in the “context” of an agent’s beliefs.

On the other way around, it should be noted that the AgentSpeak(2) counterparts of
the general methods available to AgentClass(2) agents are limited to basic actions.
This could be an indication that AgentClass(2) has strictly more expressive power
than AgentSpeak(2) and, by transition, than AgentSpeak(L) also. One could object
that this ability relies on Prolog, not on a clearly delineated and defined set of
constructs belonging to a (new) programming paradigm. However, if AgentClass(2)
agents behave as situated objects, it is not by the virtue of Prolog, but because of their
ability to respond to messages, a process which happens to be defined in Prolog, but
could also (actually not so easily) be defined in an other formalism.

5. Related work

Following the Structural approach to Operational Semantics, [Hindriks & al 98] use
SOS-transition rules to specify the meaning of each programming construct in their
language. Actually, there is not much difference between writing

a) SOS-transition rules, which rely on an abstract function specifying the update
semantics of basic actions (as they do)

b) Prolog (or more generally logic programming) transition procedures, which rely on
an abstract data type specifying the same basic actions (as we do).

In both cases, transitions are inference rules, and the agent model is a deduction
system "grounded" on the semantics of basic actions. Because they don’t bother with
actual implementations, SOS-transitions (similarly to other formalisms based on
abstract structures) lend themselves easily to extended modes of operation, including
non deterministic choice, concurrency and parallelism. On the other hand, concrete
list manipulations in Prolog lead to executable specifications, and Prolog extensions
would be needed to accommodate concurrency and/or parallelism.



A popular logical approach to specify agent models (exemplified by the GOLOG
system [Levesque & al. 97]), is to define extended versions of the situation calculus.
The situation calculus is a model for representing the effect of actions. It relies on an
implicit state description (the situation variable) based on axioms, rather than on an
explicit data base of facts (i.e. the beliefs), this later approach being followed by
AgentSpeak(1) and AgentClass(i). The situation variable allows agents to reason
about actions and changes. Given a description of the world and a particular goal,
GOLOG can verify whether a predefined program is applicable. If successful, it will
then deliver a sequence of basic actions achieving this goal. It is however
questionable  whether this approach captures the essence and potentiality of
deliberate agents.

There is another distinction to be made here, i.e. whether one is using logic to specify
a first order theory, i.e. a set of formulas closed under a given deduction relation
an arbitrary deduction system.

In the first case (an example of which is the situation calculus), logic is used strictly

as an object language to define non-logical axioms. If these are made to rely on full

first order logic (including negation, existential quantifiers, disjunctive formulas, and
so on), then unfortunately the resulting specifications become quite unreadable, and
often intractable.

As noted above, AgentClass(1) is an example of the second case. It uses logic both as
an object language (e.g. to specify actions an beliefs) and as a meta language to
define new inference rules. In this case, it is advisable to use a restricted subset of
first order logic, like the one used in logic programming (i.e. definite Horn clauses),
both for the object and meta language, because it is easier to read and offers more
effective ways to deduce true formulas.

6. Conclusion and future work

Besides reactivity and pro-activeness, a third desirable capability usually associated
with intelligent agents is their capacity to interact with other agents. Unfortunately,
simple models of interacting agents are not easy to develop. Not surprisingly, this
dimension was not taken into account in our preceding developments. Among other
problems, the following issues, at least, should be dealt with: agents should

- have their own thread of control

- enjoy distributed beliefs

- communicate.

The first issue is related to the theory and implementation of concurrent objects, for
which there is already a large body of models and technical solutions. The second
issue confronts us with the somewhat new problem of generalising contextual
deduction in order to take into account the beliefs that agents can have about the
beliefs of other agents. These would include the representation of situations in which
“agent A believes that agent B does not believe that he, agent A, believes that ...”.
As for the last issue, it calls first for clear semantic models of communicative
actions. A promising approach towards this goal is offered by the recent proposal by
[Hindriks & al. 99] of two pairs of synchronisation primitives. The first pair, i.e. tell
and ask can be used to synchronise an information exchange. The second one, i.e.
req and offer similarly allows for an information request. Their introduction within
an extended AgentClass(3) model is currently being investigated.
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Appendix I: a model of contextual deduction

We assume a minimal background in computational logic, including the definition of a substitution 0,

of an instance e0 and of a most general unifier. We represent variables with capital letters, ordinary
variables (e.g. X, Y) standing for terms, and meta variables (e.g. P, Q) standing for arbitrary formulas.

In order to define a language L of contextual implications, let us consider a two-sorted predicate
calculus, and denote by C the set of terms of the context sort, and by A the set of atomic formulas of
the discourse sort [Buvac 96]. L is then defined as the least set satisfying the equation
L=AUL—LUist(C, L), with modality ist(c,p) meaning ‘“formula peL is true in context ce C”. The
subset F c L whose formulas do not contain any implication defines the language of contextual facts .
In order to define theories, i.e. sets of formula closed under contextual deduction, or, equivalently,
deductible in a formal system of logical axioms and inference rules augmented with context-dependant
non-logical axioms, let us assume that non-logical axioms are contained within context assertions.
Definition (context assertion): A context assertion is a formula o:® where « is a term denoting a
context and @ is a set of contextual implications, i.e. @ L, with all variables universally quantified

Given o:® and a context C, we will say that ou® relates to C if C can be unified with o .

Definition (axiom instance): If ou® relates to C, with CO= a6, then any formula P which can be
unified with 00 € 80 is called a (non-logical) axiom instance for C.
Let instance(C,P) denote P is an axiom instance for context C”.

In order to achieve contextual deduction, let us consider the following axiom system including a link
to the non-logical axioms of a theory contained within context assertions:

logical axioms

ist(C, P—Q) — ist(C, P) — ist(C,Q) distribution axiom (or axiom K)
ist(C,P) — ist(C,,ist(C,P)) semi-flatness axiom

inference rules

from instance(C,P) infer ist(C,P) link to non-logical axioms
from P and P — Q infer Q modus ponens

This axiomatic system, which is equivalent to a system of natural deduction in context [Bonzon 97] ,
can also be represented by the following Prolog program :

ist(C,P->Q) -> ist(C,P) -> ist(C,Q). distribution axiom
ist(Cc,P) -> ist(Cl,ist(C,P)). semi-flatness axiom
ist(C,P) :- instance(C,P). link to non-logical axioms
Q:- P->Q,P. modus ponens

We conclude this review of contextual deduction with the definition of a contextual deduction relation.

Definition (contextual deduction relation - ): A contextual fact P is derivable in context C, noted
C I~ P, iff 3 a derivation (in the usual sense) of ist(C,P).

A Simplified Model

For practical purposes, semi-flatness properties of contexts can be ignored, and implication chains can
be reduced using the derived conjunctive operator “,” defined as

P—-P, ...»>P —-P = (P.,P,...P )P

As aresult, the program of figure 1 reduces to the “vanilla” meta-interpreter of logic programming
ist(C,P) :- instance(C,P).

ist(c, (P,Q)) :- ist(c,P),
ist(C,Q).

ist (C,Q) :- instance(C,P->Q), ist(C,P).

This metainterpreter can be easily extended to include negation, disjunctive conditions, arithmetic,
and so on.
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Appendix II: an abstract data type for contexts

Contexts are made explicit through context assertions. Any assertion o:® related to context o partially

defines o. In order to access the total extension of a given context (i.e. to consider all context
assertions related to this context), let us define an abstract data type with the following signatures:

Basic types

C : the set of terms of the context sort
L : the language of contextual implications
List, : the set of lists of formulas of L

Operations

instance: CxL - boolean true if context contains an instance of a formula
new: - C creates a new empty context

add: CxL - C add a formula to a given context

delete: CxL - C remove from context all instances of a formula
assume: CxListt — C add to context all formulas from a list of formulas

Implementation

new (Context) :- retractall (instance (Context, )).

add (Context, P) :- assert (instance (Context,P)) .

delete (Context, P) :- retractall (instance (Context,P)) .

addList (Context,List) :- forall((List:Elements, member (P,Elements)),

add (Context,P)) .
Remarks
The above implementation relies on the following assumptions:

- all formulas P belonging to a context assertion related to Context have been asserted as unit
clauses instance (Context, P)

- list of formulas are given as context assertions, i.e. asserted as unit clauses of the form
List:Elements, where List is a Prolog term naming the list and Elements is a Prolog
list containing the formulas.
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Abstract

We propose an annotation language well suited for rendering aspects of Prolog execution.
Our annotations are special Prolog goals that act as executable comments, performing debugging
at run-time. We do not place any restrictions upon the object language, the concern being verifi-
cation of (full) Standard Prolog programs. Several illustrations of the merits of the approach are
given. All the examples presented here are actual runs of our system Nope.

1 Introduction

We start by briefly surveying previous research in debugging of Prolog programs. Then we summarize
our approach, introduced in [8]. Sec. 4 allows a close look into the merits of the approach, by means
of extensive examples. Sec. 5 rounds off the survey of related work.

2 Debugging Prolog

In the area of Prolog debugging and validation different approaches have been put forward.

The very influential approach of declarative debugging (algorithmic debugging, declarative di-
agnosing) pioneered by [17] has an inherent limitation of assuming declarativeness of the debugged
predicates. Namely, the predicates have to be instantiation-stable (monotone) in the sense that the
properties of success / failure hold under substitutions: if a goal succeeds/fails, then any instance of
it shall succeed/fail as well. This clearly does not have to hold if var/1 or nonvar/1 is allowed, which
is the case in full Prolog.

Another very interesting declarative approach, LPTP [18], proposes a first-order language for
rendering procedural properties of Prolog (success, failure and universal termination of goals) in
a declarative way, together with a powerful calculus (formalizing a suitable execution model) for
interactively proving these properties. The inherent limitation here is akin to the previous approach:
only a logical subset of Prolog (no cut, var or assert/retract allowed) can be treated.

The traditional verification paradigm of pre/post conditions has first been adopted for full Pro-
log in [5] and further promoted especially by [7], in their generic framework CIAO for program
development and debugging. In addition to pre/post conditions, their annotation language offers the
so-called comp annotations, like in :- comp gsort(A,B) : (list(A), var(B)) + does_not_fail, expressing
some properties of the computation (here: non-failure of the query gsort(A,B)). Behind the somewhat
patchworky syntax is a more serious issue of expressive power: pre/post conditions alone do not suf-
fice to express every property of execution, e. g. the non-failure. As stated in [7], "no property which
refers to (a sequence of) intermediate states in the computation (...) can be easily expressed using calls
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and success assertions only". This shortcoming of the pre/post conditions is here being compensated
for by handing the more tricky properties over to Prolog.

For the benefit of the user, as well as for automation of debugging, it is advantageous to start from
an explicit execution model. The model should ideally be simple and complete.

One such model happens to be generally known. The 4-port model [2], which is the basis of the
standard Prolog debugger, is a complete execution model of Prolog, in the sense of entailing every
aspect of Prolog execution of necessity for verification, and therefore all the information one might
need. This model maps a query Q to its standard trace T(Q), which is a sequence of events of the
form Port F(T4,.., Tn), where Port may be one of {call, exit, fail, redo}, F/N are predicates, T; are
terms, representing the atomary steps of the Prolog interpreter during the execution of the query Q
(as defined in [2], [19]).

A consequence of such expressive power is also that the amount of information generated by this
model be overwhelming, so that its straightforward use as in the standard 4-port debugger is often
considered as too low level.

One line of research addressing this problem is trace analysis of [6], and it advocates building
(essentially) the standard trace and filtering the non-interesting events out of it. The approach bases
upon primitives for sequential forward and backward traversal of the standard trace, which can be ag-
gregated into arbitrarily high-level filters. The user starts from an erroneous query Q and interactively
conceives and discards hypotheses about the culprit by selecting and assessing different subsets of
the standard trace 7 (Q). These subsets can be arbitrary (‘abstract views of the execution’), and are
built by filtering out. Starting from one subset the user can specialize it, or generalize, or replace al-
together, until reaching the end of trace. This performs best as exhaustive checking with dynamically
changing focus.

An alternative line of research based on the 4-port model is pioneered by [13], and it advocates
tracing only the interesting events. The user starts typically from some hypotheses and hopes to hit
upon any queries that might violate them. In some cases the hypotheses can be statically proved as
valid. We call this paradigm event transforming because of its typical implementation. As opposed to
a trace-analysis system like Opium [6], where the execution of the user’s program II will be sampled
at all ports of all predicates, in a transformation system like Advice [13] only the execution of some
selected goals will be re-routed, so virtually, not the user’s original program II but a transformed
program II" will be executed.

Our own approach [8], realized in the system Nope, is event transforming.

None of the two paradigms (trace analysis vs. event transforming) is a special case of the other. In
a transformation approach, one can as well start from an erroneous query Q and use trivial ‘invariants’
that only serve to construct a selected subset of 7 (Q), hereby emulating trace analysis. However, here
one cannot change the subset mid-query and is stuck with it, for better or for worse, till the end of the
query execution. Analogously, one could emulate event transforming within trace analysis by using
the invariant as the filter. For example, at the call port of \+ Q filter out everything which is ground.
If this produces a non-empty set, then the invariant is violated. However, this is clearly far more
inefficient than using a dedicated transformation (checking only \+ Q), due to the extreme waste of
overhead. Apart from this, in case of several simultaneously present invariants there would probably
have to be several trace traversals [6], as opposed to only one in the other paradigm, since in general it
isn’t clear in advance which event is going to happen first (so the first event may never happen, which
is bad luck for the second one).

As a rule of thumb one might say that trace analysis is better suited for dynamic checking of ex-
pensive queries, where as much information as possible shall be tapped in order to be rolled back and
forth many times using different abstract views. One of its main assets lies in the completeness of the
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standard trace, permitting exhaustive exploration of the bugs, especially combined with trace record-
ing. Further, freely abstracting over the sequence of events, compare the quote from [7] on page 123.
Finally, the ability to modify the checking ‘on the fly’ (during the execution of the query): depending
on the outcome of the current filter, a new one may be used in the sequel. Event transformers cannot
modify their checks mid-query.

On the other hand, event transformation, having a very low runtime-overhead and allowing for
quite useful annotation languages (as we hope to show in the following), is better suited for quick
prototyping and monitoring. The invariants serve also as valuable program documentation. Some
classes of them can be checked statically.

3 Nope annotation language (summary)

Annotations describe properties of predicates. Such properties can be pre or post conditions, which
must hold true when a predicate is called or exited, respectively. Our concept transcends pre/post con-
ditions: we introduce two more kinds of annotations, fail and redo annotations, hence incorporating
a whole model of Prolog execution into our language. This enables natural rendering of many proce-
dural properties of Prolog which cannot be expressed with only pre/post conditions, like non-failure.
There are four more novelties in our approach. First, any annotation can be “narrowed down” to a
subset of calls, via templates and contexts, giving much more flexible assertions. Notably the novel
idea of calling context adds significant expressive power, giving access to arbitrary program points.
The annotations are defined simply as Prolog goals, making them fully parametric and therefore very
comfortable for debugging. Finally, the annotations are applied via a general kind of matching instead
of unification, enabling the use of local variables.

3.1 Call annotations

Motivated by the need to express more precisely the intended calling patterns of a predicate, we
introduced in [8] call annotations, with the following syntactic variants.

call AtomicGoal = MustHold
call AtomicGoal with Template = MustHold
call AtomicGoal { with Template } within Context =- MustHold

An example for the first variant is call append2 (X,Y) => nonvar (X); Y=[]. There will be
diverse examples in this paper, each tested with Nope. Nope is an (almost standard) Prolog module
that recognizes our annotations and checks them at run-time.

The second variant is an enhancement of the goal specification in Prolog, namely a template
allows us to specify the calling pattern more precisely than with head unifications alone. In fact,
arbitrarily precise, since a template can be any Prolog goal. The default template is true.

The third variant introduces the idea of calling context, a way of specifying sets of program points.
The contexts are partially ordered (context subsumption). The default context is _, which subsumes
any other context, so an annotation without a context part applies in any context. In case of annotation
failure, Nope will issue a warning. The default warning in Nope shows the violated annotation, with
its arrow broken, e.g. /* NOPE call append (A, [1,2]) # nonvar(A); [1,2]1=[]1 */ This
can be overridden via the else/2 predicate (see page 130): call append(X,Y) => nonvar (X) ;
Y=[] else write(query diverges) produces the warning /* NOPE guery diverges */.
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Definition 1 (call annotation) Let P be a predicate of arity n. A call annotation for P/n is a Prolog
goal

call Premiss = Constraint

where Premiss ::= Goal { with Template } { within Context }. Here Goal is a Prolog goal for P/n, i. e.
a Prolog term of the form P(S4, .., Sy). Context is a context (see Sec. 3.1.2). Template, Constraint are
arbitrary Prolog goals.

Technical note 1: We show our annotations mostly in the traditional, declaration form : - An-
notation. to make them stick out, but please note that they are simply goals and can be called like
any other Prolog goals, amounting to parametric annotations. (In case you wonder which predicate
is here being called, it’s.. right, the arrow =/2.)

Technical note 2: Our annotation language is implemented by means of goal replacement. There-
fore, in principle there is nothing to prevent us from annotating arbitrary goals and not just ‘atomary’
ones (as opposed to composite predications like conjunction, disjunction, if-then-else or negation).
For example, it is just a question of slowing down the parser a notch to allow arbitrary negated goals,
making it possible to express safe negation in its most general form: call \+ X => ground(X) .
The default parser of our implementation will recognize annotated negation, but conjunction, disjunc-
tion and if-then-else will be transparent, i. . any annotations for these built-in ‘predicates’ of Standard
Prolog will be ignored, as opposed to all other built-ins (and of course all user-defined predicates).

We shall assume every call annotation in the form call Goal with Template within Context =
Constraint, which we may do owing to the defaults for Template and Context.

The annotations shall not be applied via unification, since we consider matching (subsumption)
to be the more natural choice for our purpose. Recall that Pattern subsumes Object if Object is
an instance of Pattern, i.e. if Object can be unified with Pattern without further instantiating any
variables in Object. We generalize this so as to accommodate not only equality but arbitrary goals in
Template: everything goes but there is an invariant, the user’s goal, which may not be changed.

Definition 2 (succeeds soft) Ler Goal and Invariant be arbitrary Prolog goals. We say that Goal
succeeds soft on Invariant if Goal succeeds without changing Invariant.

More formally: If Goal succeeds with an answer substitution o, then o may only rename Invariant,
written as Invariant = o(Invariant).

In terms of this definition, Pattern subsumes Object iff Pattern = Object succeeds soft on Object.
Soft succeeding goals are not only of the kind \+ \+ G. Nope provides a predicate call_soft(G, J) that
succeeds only softly on J for any G and any J. The advantage over \+ \+ G is that call_soft allows
for local variables, because the variables of G not occurring in J may get instantiated.

In Def. 7 we define applicability of an annotation via soft success. Owing to this we may have
arbitrary premisses, like p(X) with X=f(Y), or p(X,Y) with X=Y, although these would wreak havoc if
applied via unification.

3.1.1 Simple context
It is useful to be able to access the immediate ancestor (parent) of Q, i. e. the goal which called Q.

Definition 3 (parent of a goal) The head of a clause is the parent of each body goal. If a goal is
issued at the top-level of a Prolog interpreter, we will say that its parent is the goal false.
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To capture the notion of the parent, we introduce contexts in the annotations.

A context shall represent the parent of the annotated goal. In the simplest case, it can be any
atomary Prolog goal. So the meaning of an annotation for Q within Context shall be to check on
Q occurring anywhere in the clause bodies of Context. One can view contexts as specifying sets of
program points, namely those where the annotated goal might occur (in this first simple case: all
points in the bodies of Context).

Furthermore, sometimes it is useful to exclude contexts. For example, if we only want to check
the non-recursive calls of a predicate P, we need to express “check P within any context but P”. For
such purposes we allow negative contexts, represented as dash-prefixed atomary Prolog goals. The
meaning of -Context is the complement of the set of program points represented by Context, i. e. this
can be any point in the program (plus top-level, ‘defining’ false/0) outside of the definition of Context.

In the following we shall further refine the idea of a context. But first we have some questions for
our contexts so far. One key question about contexts is their inheritance, i.e. when is an annotation
for Q within X pertinent to Q within Y? Also, when is an annotation bound to a context CA pertinent
to a goal within a context CQ? To settle these questions, we define a partial ordering for contexts.

We start from the natural lattice of first-order atomary formulas (augmented by a ‘universal’ and
a ‘null’ formulas) modulo renaming, as introduced by [16]. The partial ordering < being “is instance
of”, the greatest lower bound of two atoms being their most general unifier (or the special bottom
element null formula) and the least upper bound being their most specific generalizer (or the special
top element universal formula).

Next we enhance the language. Our language is the following set C of atomary and non-atomary
formulas (plus the universal and the null formula): the first-order language — modulo renaming —
made of standard Prolog variables, function and predicate symbols, and a unary operator -. Atoms Q
of this language we call positive contexts, and non-atoms -Q we call negative (negated) contexts. The
universal formula is represented here by , and the null formula is represented by - .

It remains to enhance the partial ordering.

Definition 4 (partial ordering of contexts) For positive contexts X and Y we define: ~ -X < |
X Y if Xis aninstance of Y, X < -Y if Xis not unifiable with Y, -X <-Y if Y <X

If we assign to every atom Q from C the set of its ground instances, and to -Q all the other ground
atoms in the Herbrand base B for C, we obtain an isomorphism between (C, <) and a sub-poset of
(P(Be), ©).

Due to this isomorphism, (C, <) is a poset and the seeming asymmetry of the definition actually
is a perfect duality: X < -Y iff Y < -X iff X,Y are not unifiable.

Definition 5 (context subsumes) [f CQ =< CA, then we say: the context CA subsumes the context CQ.

We chose the names CA and CQ to suggest annotation context as opposed to guery context. The
interesting case is namely when an annotation context subsumes the actual query context, meaning
the annotation may fire.

Definition 6 (context inheritance) If X <Y, then an annotation for Q within Y shall be inherited to
X, i. e. it is also an annotation for Q within X.

In examples of Sec. 4.3 we will advocate usefulness of contexts.
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3.1.2 (Generalized) Context

Assertions can be divided into predicate assertions, stating properties of a predicate, and program-
point assertions, stating properties that shall hold when the code at a given point in the program is
about to be executed. Traditionally, the two classes have different syntax, predicate assertions being
written as declarations, and program-point assertions being scattered all over the program code (like
in [7]). Our annotations are predicate assertions. However, due to contexts, as defined so far, we can
capture some sets of program points. For illustrations see Sec. 4.3.

There is only a small step necessary to be able to capture also individual program points. For
example, say we have a program-point annotation .4 placed as follows:

H:-B4,..,Bi, A4, Bi1, ..,Bn. % k-th clause for the predicate of H
then we can simulate it in Nope as
call Bi,4 within H*pp(k,i) = A

In other words, we enhance the context specification by an optional part, program-point, linked
to the simple context by an asterisk. A non-asterisk term Context is regarded as an abbreviation of
Context * meaning "any program point within the simple context Context". The program-point
is a Datalog term representing the intended program point(s) like pp(K,J), pp(K,J,N), pp(K,J,N,M)
where K is the serial number of the clause (counting top-down) in the definition of the parent goal, J
is the serial number of the body subgoal (counting each conjunct/disjunct/implication-part from left
to right). The last two items N, M represent the totals of body subgoals and bodies. Each of K,J,N,M
may be a variable or a number.

The partial ordering < of simple contexts shall be lifted in the obvious way to generalized con-
texts.

3.1.3 Calling premiss

For the premiss of an annotation we will also use the more evocative name calling premiss.

Definition 7 (calling premiss subsumes goal) We say that a calling premiss Goal with Template
within Context subsumes the call port of Q (for short: subsumes Q), if at the call port of Q Q=Goal,
Template succeeds soft on Q, and then Context subsumes the parent of Q.

More formally: Let Parent be the parent goal of Q. The following three conditions must hold. If o
is the answer substitution for Q=Goal, then ¢(Q)=Q. If  is an answer for o(Template), then #(Q)=Q.
Lastly, o(Parent) < o(Context).

A logical reading of this definition shall be the following (we omit the contexts for simplicity):

v V(Q) 3 V(Template)\V(Q) X; =Qy,..,Xn =Qn F Xy = Goaly, .., X, = Goal,, Template

Here Qy, .., Q, are respectively the first, .., nth arguments of Q, i. e. the actual calling substitution, and
similarly Goaly, .., Goal, are the arguments of Goal, i.e. the calling substitution monitored by the
annotation. Xy,.., X, are new variables. The monitored calling substitution together with Template
constitutes the full (i. e. normalized) monitored calling template. V(Term) is the set of variables in
Term. So the actual calling substitution shall imply the monitored calling template.

Observe that this allows local variables, namely variables that don’t occur in Goal can be used to
create and propagate values from the calling premiss throught to the constraint.

Now we can define what does it mean to apply a call annotation.
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Definition 8 (applicable) An annotation is applicable on a goal Q if its calling premiss subsumes Q.

Definition 9 (call annotation satisfied/violated) An applicable call annotation is satisfied/violated
for a goal Q, if its constraint succeeds/fails at the call port of Q.

Definition 10 (correctness wrt annotations and queries) An annotated program is said to be cor-
rect if, during the computation of arbitrary queries (from the given set of allowed queries), all the
applicable annotations are satisfied.

3.2 Following the execution model

In the previous subsection we suggested annotating the call port of a goal, in order to grasp more
precisely the intended calling patterns. So what about the other three ports? Here we refer to the
classic model of Prolog execution [2], abstracting a goal to a black box with four ports, known from
the trace/debug sessions.

Following this model, we propose a language of annotations as a step towards capturing proce-
dural aspects of Prolog. This language has the advantage of there being a workable consent among
Prolog users on what the box trace model of Prolog execution means. We consider it a head-start for
an annotation language to be based upon standard concepts.

Definition 11 (port annotation) Ler P be a predicate of arity n. A Port annotation for P/n is a Prolog

goal of the form
Event = Constraint
where
Event := Port Premiss
Port := call | exit | fail | redo
Premiss ::= Goal { with Template } { within Context }

Here Goal is a Prolog goal for PIn, i.e. a Prolog term of the form P(S,..,S,). Context is a
context. Template, Constraint are arbitrary Prolog goals.

As in [5], we deal only with partial correctness, because we do not claim whether goals actually
succeed, fail or redo. Or even get called. Also, as the transformational semantics below reveals, our
annotation language provides for accessing the values of variables on call and on exit from a query,
similar to [5]. Thus, our language is also a language of binary assertions. The actual calling pattern
is accessible on the left of =, and, in case of exit and redo annotations, the exit pattern is on the right.
This circumvents the need for language primitives to access the call/exit values.

Applicability of a port annotation is defined as in Def. 8. To define the meaning of port annota-
tions, we can adopt Def. 9. But observe that a premiss shall always match the call port of the goal
(therefore we dubbed it ‘calling premiss’).

In this paper we do not define the concept of a port. But still, we do give a precise semantics of our
annotations, via a program transformation. Namely, we show the essentials of our implementation of
the run-time checking of annotations. The implementation bases upon the following program trans-
formation. Each annotation for a predicate P imposes a virtual transformation on the user program:
each goal P(T4, .., Tn), be it a top-level query or in a body of a clause, will be computed as if changed
according to the following table (here we abstract from contexts and bookkeeping to obtain a simpler
picture). The labels on the arrows indicate the respective Port of the annotation.
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CALL FAIL

P(Ty,.,Tn) ~~ P(Ty,.,Tn) ~
call_soft(FullTemplate, P(T+,..,Tn)) — call_soft(FullTemplate, P(T+, .., Tp)) —
(Constraint else Warning), P(T+, .., Tp) (P(T4,..,Tn); (Constraint else Warn-
s P(Tq,..,Th) ing), fail)
; P(T1,..,Th)
o P(T1,..,Tn) "5°
P(T1,..,Tn) ~~ call_soft(FullTemplate, P(T, .., Tp)) —
call_soft(FullTemplate, P(T4, .., Tn)) — P(T1, .., Tn), (true; (Constraint else Warn-
P(T4,..,Tn), (Constraint else Warning) ing), fail)
; P(T1,..,Tn) :P(Tq, .., Th)

Figure 1: The program transformation of Nope

Note that a call annotation hence corresponds to a (global) precondition, and an exit annotation
to a (global) postcondition. The usual coupling is achieved via an own (local) precondition to a
postcondition.

Lemma 1 (non-interference of port annotations) Port annotations in Nope are not interfering with
the success set, i. e. a query about the user’s program 11 computes the same answers and in the same
sequence when posed to 11+, where A denotes arbitrary port annotations with converging and pure
templates and constraints.

Annotations with a diverging template or constraint are clearly a bad idea. But otherwise, this lemma
imposes the too strong restriction of purity upon templates and constraints. In practice, users profit
from annotations with side-effects. Like [7], we guarantee that no amount of annotation tweaking
will change any variables of a user’s query. As for the rest of dangers, we simply count on users to be
sensible in their choice of side-effects. Lemma 1 follows from the program transformation of Nope
(Fig. 1) and the implementations of call_soft/2 and else/2:

call_soft(Test, Invariant) :-
copy_term(Test, TestCopy), TestCopy, !, % Test succeeds, but is it harmless on Invariant?
\+ \+ (numbervars(Invariant,0,_), TestCopy=Test),
Test=TestCopy. % Other variables may be propagated.

else(Constraint, Warning) :- % Constraint else Warning
\+ Constraint -> Warning; true.

Lemma 2 (compositionality of port annotations) Port annotations in Nope are compositional, i. e.
if Premissy of a stated annotation Ax matches the call port of Q, then Constraint, is going to be
computed at the Porty of Q, no matter how many annotations, for what ports and in what order, were
stated until the call.

This lemma follows from the program transformation of Nope.

4 Illustrations

Here we give several illustrations in support of our claims that the port annotations are a versatile
and an intuitively appealing means to specify general mode information, to express and support the
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verification of hypothetical invariants (by creating demons), to write customized tracers, to alert to
unwanted events, and generally enhance the prototyping and self-reflective capacities of Prolog.

4.1 Mergesort and its partial specification

As a first illustration of our debugging concept, we show a buggy implementation of the predicate
merge/3, which expects as inputs two sorted lists of integers and merges them into a sorted output
list.

:- ensure_loaded(library(nope)). % how to activate NOPE

% Precondition: the inputs should make sense
:- call merge(X, Y, Z) => sorted(X), sorted(Y) else format(’inputs ~w and ~w must be sorted’, [X,Y]).

% Postcondition
:- exit merge(X, Y, Z) with sorted(X), sorted(Y) => sorted(Z).

merge([XIXs], [YIYs], [XIZs]) :- X>Y, merge(Xs, [YIYs], Zs).
merge([XIXs], [YIYs], [X,XIZs]) :- X ==Y, merge(Xs, Ys, Zs).
merge([XIXs], [YIYs], [YIZs]) :- X<Y, merge([XIXs], Ys, Zs).
merge([], [XIXs], [XIXs]).

merge(Xs, [], Xs).

sorted([]). sorted([_X]). sorted([X,YIL]) :- X =< Y, sorted([YIL]).

After loading this program, we can have the following interaction

| ?_ merge([3a1]9 []9 [391])‘
/* NOPE inputs [3,1] and [] must be sorted */

yes
[ 7- merge([1], [2], M).
/* NOPE exit merge([1],[2],[2,1])with sorted([1]),sorted([2]) 7 sorted([2,1]) */

M=1[2,1]?

The second message is warning us that the postcondition is violated, namely the merging algorithm
produces unsorted lists (the first and the third clause for merge/3 indeed have swapped comparisons).

An avid reader might object that we do not need the template sorted(X), sorted(Y) in the postcon-
dition, since this is already being taken care of by the precondition. Well this is not quite true.

Note that there can be arbitrarily many annotations for a predicate, even for the same port of it,
and they will be composed via conjunction. But still, each annotation is regarded as an independent
entity, in the sense of not having to take into account any other annotations. So our exit annotations
actually do not assume that any call annotations have to be satisfied. For example, if we omit the
template above and prove the following two annotations to hold

:- call merge(X,Y,Z) => sorted(X), sorted(Y).
:- exit merge(X,Y,Z) => sorted(Z).

with respect to the given program and a closed set of top-level queries, then we know that merge/3 is
only going to be called with sorted inputs, and that the output is also going to be sorted.
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But if the call annotation fails for a certain goal, the exit annotation is still going to be checked in
Nope, requiring too much of the predicate (namely, that merge/3 is always going to deliver a sorted
output, regardless of inputs), compared to its definition.

So the call annotations are ‘global’ preconditions, not bound to any postcondition. On the other
hand, we do have a way of binding a certain precondition to a certain postcondition: via the premiss
of an exit annotation.

4.2 Some modes
To express that \+ does not alter its argument, we can use the following mode declaration
:- exit \+ X with groundcopy(X,X0) => X=X0.

The predicate groundcopy(Term, GroundTerm) supplies the ground form, e. g. groundcopy(p(f(X),Y),
G) would compute G = p(f($VAR’(0)), '$VAR'(1)), so that the unification in X=X0 amounts to identity.
This example shows how to access the call/exit values of variables.

The constraint that the first argument of append/2 from [14] be a complete list' can be expressed
(and documented) through the following two annotations.

:- call append(X,Y) with var(X), \+ Y=[] => false else write(divergence).
:- call append(X,Y) with var(X), \+ \+ Y=[] => false else write(’trivial answers”).

Note that, by using the default context, we do not need to actually check the list completeness, but
only the var property, since each recursive call of append/2 will be checked. Note also how the
constraint false serves to alert, at runtime, to unwanted events like ill-defined modes.

The following annotations relate the two list-type predicates mentioned above to the classic list?

:- exit list(X) => complete_list(X).
:- exit list(X) with copy_term(X,X0) => complete_list(X0); incomplete_list(XO0).

claiming that a successful list/1 query has been called with a complete or an incomplete list, and will
succeed with a complete list.

4.3 Use of contexts, parametricity and uniform conditioning

Correctness of the original Byrd’s trace algorithm [2] depends essentially on the claim that only one
flipflop/0 predicate, defined as alternatively succeeding and failing, suffices to handle arbitrarily many
predicates. Of the annotation languages known to us, only [7] can express such a claim, by resorting
to program-point assertions. Contexts make this expressible in a predicate assertion.

:- dynamic tracing/0, notracing/0.

flipflop :- retract(tracing), assert(notracing).
flipflop :- retract(notracing), assert(tracing), fail.
tracing.

% Byrd’s trace invariant
:- call call(Goal) within break(Goal) => notracing. % for any Goal

'a list with the ultimate tail [ ], as opposed to a list whose ultimate tail is a variable, called an incomplete list.
Aist([ ). list([_IT]) :- list(T).
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break(Goal) :-
trace(call, Goal), (call(Goal); trace(fail, Goal), fail),
(trace(exit, Goal); trace(redo, Goal), fail).

trace(Port, Goal) :- tab(1), write(Port:Goal).

9% Example. For every traced predicate a new first clause will be asserta’ed.
p(X) :- flipflop, !, break(p(X)).

p(D) - p(2), p(3).

p(2) :- p(4).

p(4).

Due to parametricity and contexts, our annotations can be seen as macro definitions for program-point
annotations. For example,

Ir_alert(Q) :-
functor(Q,F,N), functor(QO0,F,N),
(call Q within Q0 => \+ subsumes_noc(Q,Q0) else bark, write(Ir:Q)).

subsumes_noc(X,Y) :- groundcopy(Y,Yg), X=Yg.
:- is_my_predicate(X), Ir_alert(X), fail; true.

monitors leftmost (assuming left-to-right execution) recursive calls of all my predicates, like this

| 7- append2(X,[Y]).

/* NOPE Ir:append2(_347,[_94]) */
Prolog interruption (h for help)? ¢
/* NOPE Ir:append2(_758,[_94]) */
Prolog interruption (h for help)? a
Execution aborted

The utility bark/0 tunes the warning handler of Nope to interrupt Prolog after one warning. The
warning handler provides uniform and graded (and fully customizable) means of handling special
events like ‘unkosher’ modes.

As a hint on the merits of conditioning even the call annotations (in order to express dependencies
between the input arguments), see

:- call functor(T,F,N) with var(T) => nonvar(F), nonvar(N).
Observe that here we can get rid of the template, via a less readable but equivalent
:- call functor(T,F,N) => var(T) -> nonvar(F), nonvar(N); true.

However, this does not hold in general. Namely, the call values of variables are normally not identical
with their exit values. Thus, templates are not redundant, even in case of pure logic programs.®> For
programs with side-effects just more so, because (in case of exit, fail and redo) on the left of the arrow
we have the state before, and on the right of the arrow: the state after the computation of Q.

3another reason is the subsumption on the left vs unification on the right of the arrow, but that is not a vital design
decision of the language, the way the call/exit values are
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4.4 Tracing

The Byrd tracer of the previous example is a special case of annotation composition. We don’t have
to bear with all four ports of a general goal pattern if we only want a specific port of a specific goal
pattern traced.

fail_alert(X) :- fail X => write(’Fail: *), write(X), nl.
:- fail_alert(p(X)).

p(1) :- p(2), p(3).
p(2) :- p(4).
p4).

[?7- p(K).
Fail: p(3)
Fail: p(4)
Fail: p(2)

K=27?

4.5 Finite failure

The fail-port is capturing ‘no (more)’ rather than ‘no’. Often we are interested only in genuine ‘no’,
the finite failure. We can derive the whole of this new event from the basic four events, even as
simple-mindedly as

ff(( Q with T within Ctx => C)) :-
(call Q with T within Ctx => retractall(lemma(Q))),
(exit Q with T within Ctx => asserta(lemma(Q))),
(fail Q with T within Ctx => \+ lemma(Q) -> C; true).

Alternatively, we can provide finite failure as a regular annotation, say ff, on a par with call/exit/fail/redo.
This is a matter of only adding a new entry in the transformation table of Nope, amounting to two
new unit clauses, and allows for superior code. Either way, we may now write

ff_alert(X) :- ff X => write(finitely_fails:X), nl.
:- ff_alert(p(L)).

and obtain the desired behaviour:

[ 2- p(K).
finitely_fails: p(3)

K=27

Non-failure, which is not expressible using pre/post-conditions alone, can now be expressed as
:- ff Premiss => false.

So the subset assertions of [7] or examples of [11] would here look like
:- ff gsort([2,1],[1,2]) => false.

Similarly to finite failure, we can derive the event of building a resolvent (the unify port), or build
it in.
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5 Related work (coda)

In Sec.?2 we started a comparison of debugging methods for Prolog, which we now round off with a
few technical questions. For some more details and references about the declarative work in the area
of Prolog verification, especially the annotation languages, see [8].

The idea of inserting checks at strategic places in a program II (‘instrumenting’ it into a program
IT') is a traditional debugging aid which is being continually refined upon. For C, the library macro
assert(-) serves the purpose of aborting a program after issuing a message, in case the given expression
is zero at the given point in the program.

Often it is tiresome to insert the checks manually. Automating this by a tool which instruments
the program without the user’s having to meddle with the sources is an attractive prospect. Such a
tool has to be non-interfering, i.e. must not change the meaning of the program (the program must
‘feel’ the same).

One such kind of tool are tracers, doing no checking but just sampling the execution at some
predefined points. A further step towards automated verification is coupling some actual checks with
some points of execution. Traditionally pre/post conditions are being employed for this purpose (e. g.
design by contract in Eiffel). In Prolog, one could observe several directions of refining this idea.

On acceptancy grounds, a smooth integration of the debugging tool in the Prolog mode of oper-
ation is recommended. Recall that Prolog operates as a read-interpret-write loop. So we can modify
the Prolog reader, persuading it to read in not our program II but the instrumented program I’ (this
is what Nope does). Or we can even modify the program after it has been read in (this is what the
original Advice does, hence its limitation on modifiable predicates). Or we can modify the Prolog
interpreter, persuading it to compute with our program II a bit differently, like it were IT'. This is what
happens after trace or debug is issued, and also in the Advice re-implementation in Quintus Prolog,
which we here refer to as AdviceQ, as well as in Opium.

The alternative to these ‘smooth’ methods is to write an own Prolog interpreter, i.e. a meta-
interpreter, which is an efficiency problem. For practice, the program ‘feeling the same’ with and
without the debugging tool means also, that the program shall not be slowed down too much. How-
ever, the main concern of preserving the program’s meaning may not be compromised for efficiency.

Meta-interpretation we won’t discuss here. Modifying II is employed in Advice, Nope and CIAO.
The more ‘surgical’ method of modifying Prolog is employed in the standard debugger, Opium and
AdviceQ. The original Advice as well as Nope do not modify Prolog (we call them non-invasive upon
Prolog). The standard debugger, AdviceQ and Opium do not modify II.

In AdviceQ the advised predicates don’t get modified at all, except calls to them get trapped by a
mechanism that checks for and applies the relevant piece of advice at the various procedure box ports
[3]. In Opium, all of the calls get trapped. The same low-level mechanism as used by the standard
debugger. This accounts for the basic difference in runtime efficiency between the two paradigms, of
Advice and Opium.

There is one technical issue to consider if a debugging tool is to be in daily use. For annotations
which are currently un-checked, or for predicates without any annotations, the user expects that there
be no perceptible decline in performance, so that the user doesn’t have to abandon I’ in order to do
‘some serious work’ with II. Recall the NDEBUG switch for assert(-). This is fulfilled in Advice,
AdviceQ and Nope, having idle overhead linear in the number of annotated predicates (e. g. in Nope
this means three resolutions per annotated predicate).

One further criterion, discriminating between the transformation tools, is whether the transforma-
tion is performed on a goal basis or on the predicate basis. Advice or CIAO transform predicates, i. e.
annotated predicates will be replaced by their ‘instrumentations’. Nope transforms goals, at only the
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program points specified in the contexts. This further saves runtime overhead. The program points
can be in the program or at top-level.

Finally, since Advice is the most closely related effort to our own, let us summarize the differ-
ences. Advice[13] differs from Nope in several ways, the main being: it has unary assertions; uses
unification instead of matching; has no contexts; negated occurences of a predicate cannot be checked
on their own (as no built-ins can be checked). Regarding the first two items, it is possible to enhance
the goal replacement of Advice so that the calling pattern is being captured and made available to the
advice checker.* The third and fourth item seem [3] to remain true restrictions of Advice.

6 Outlook

Annotation language Since [8], the annotation language of Nope has grown one natural bit of ex-
pressivity. Now it is possible to express arbitrary program-point assertions as predicate assertions of
Nope, as shown in Sec. 3.1.2.

We envisage much further work on annotation languages for describing procedural properties of
Prolog, especially in view of practical relevance. A competitive instance of Prolog has to accommo-
date foreign languages and programming paradigms like modules, constraints or agents, getting ever
more complex on the way.

Runtime handling Nope is rather minimally invasive upon 1I, and none upon Prolog, i.e. it won’t
modify the low-level of its host Prolog interpreter. Also, it is an (almost) standard Prolog program.
The only essential facility outside of the ISO Prolog standard but necessary for Nope is term expan-
sion>. The program transformation Nope is performing is goal replacement, at precisely the program
points specified in the premisses. This is achieved by term expansion in a non-interfering way (in the
sense of Lemma 1) and with small runtime overhead.

Nevertheless, the pragmatic division of program analysis between static and dynamic phases, as
promoted by [4] and [7], places severe efficiency demands and a host of other technical issues upon
runtime handling of annotations, so Nope might undergo another rewriting [15].
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Abstract

Shapiro developed an algorithm to diagnose the error in PROLOG programs where
output is missing. The original algorithm can handle only pure logic programs and it has
some other disadvantages In this paper a new approach is presented. This solution based
on the trace tree (kind of SLD tree) which is built up from the trace generated by the
PROLOG interpreter. We also introduced a new types of existence questions. !

1 Introduction

Research on the topic debugging PROLOG programs started with the development of Shapiro’s
APD-System ([16]). The algorithmic program debugging method introduced by Shapiro can

isolate an erroneous procedure if a program together with an input leading to an incorrect

result is given. Shapiro’s model was originally applied to PROLOG programs to diagnose the

three types of errors: termination with incorrect output, termination with missing output

and nontermination. A major drawback of this debugging method is the great number of

queries to be answered by the user on the correctness of intermediate results of clause calls.

Frequently they are yes/no questions about the correctness of a given instance of a clause.

Sometimes the allocation of the variables in an instance of a clause also has to be given.

Shapiro’s algorithms traverse the proof tree of a program in various ways (bottom-up, top-
down and divide and query) asking the user about the expected behaviour of each resolved
goal.

In this paper a new approach is presented for the problem to find the error in a PROLOG
program in the case of missing solution. We engage with the question: How the error can
be found if it is situated in the redo branch of the derivation for a given goal. Our idea is to
use an trace tree (kind of SLD tree) generated directly from the PROLOG trace. This tree
contains the whole computation of a goal. Moreover this solution allows to handle programs
which use full PROLOG and the extra-logical features of the language. We introduced other
types of existence questions. It contains not only one atom but also the descendants of a node
which contains the asked atom. This improvement helps the user to answer the questions
correctly.

We integrate the solution described in this paper in an Interactive Diagnosing, Testing
and Slicing System (IDTS, [7]) which is an integrated debugging and testing programming
environment for PROLOG programs. The IDTS-System combines Shapiro’s algorithmic
program debugging method with functional testing (CPM) and with programslicing. The
goal is to develop an effective system for debugging and testing of programs written in Prolog.

Other debugging techniques and tools of PROLOG programs were developed APROPOS
[10], EDS [6], DED [9] and ADAss [4]) (PRESET [15], RD [14], OPIUM |[3], PTP [5] NU-
PROLOG debugging environment [11]). The main disadvantage of these systems is that
they can debug programs which are written using only the standard PROLOG syntax and

!This work was supported by the grants of Bayerischer-Habilitationsforderpreis 1999
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semantic. Besides these systems investigate only the proof tree. This means that these
systems cannot be applied for realistic programs.

In the remainder of this paper a theoretical description of the original missing solution
method is given in Section 2. It follows an introduction to the extension of this method
in Section 3. In Section 3 also an example is given to demonstrate the completion of our
method. Finally a summary concludes the paper.

2 Shapiro’s Method for Termination with missing Output

Shapiro developed an algorithm to diagnose the error where output is missing. This kind of
error can appear only if the programming language is nondeterministic. As we know Prolog
belongs to this set of languages. Although the computation of a clause C' in the program
P (C € P) with input = terminated and the computed outputs (if it exists) is correct in
an interpretation Z (€ Z), there is nevertheless no derivation which computes the output y.
Such a behaviour of a program is called finitely fail and need a special treatment (see [1],
[2]). To explain Shapiro’s method we need some definitions.

Definition 1 A program P (finitely fails) on < C,z,y > if all computations of C' with the
input x terminate and the output is correct in Z but no computation returns with y.

Definition 2 A clause C' is complete concerning Z, if for all triples < C,x,y > in Z the
program P covers < C,z,y > concerning Z.

Definition 3 A program P is complete in Z, if for every triple < C,z,y > € I exists a
computation of C' € P with the input x which gives as output y. If a program finitely fails
then it is not complete in Z.

If a program P with a given goal G in 7 finitely fails, then an other goal G; exists in Z,
in which P with G; tmmediately fails. Immediately fail denotes that no clause A < B in P
exists that A is unifiable with G;.

The procedure incomplete-procedure (see Algorithm 1) works as follows: It traverses the
proof tree which leads to fail assumed that the goal is true and finitely fails. The error can
be found in two different manners. Either the procedure does not find any other clause,
then the computation cannot be continued or the algorithm satisfiable (see Algorithmus 2)
delivers fail. But if satisfiable delivers true then with the recursively calling the procedure
incomplete_procedure the underlying level of the proof tree will be searched.
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Algorithm 1 To find an incomplete clause

Input: < C,z,y > in Z, where C finitely fail
Output: < Cj,zj,y; > in Z, where C} is not covered
procedure incomplete_procedure(< C,z,y >, < Cj,;,y; >)
begin
found:=false; i :=1
let t = {< C1,21,y1 >,... < Cp,Tpn,yn >} be the top level trace of < C,z,y >,
where C': Ag + Ay,... Apand Vi1 <i<n A; = C;0
if 3t then satisfiable(t , success, Instances)
if success = false then < Cj,zj,y; >:=<C,z,y >
else while (i < n) and (not found) do
if call(< Ci, x;, y; >) = fail
then incomplete_procedure(< C;, x;,y; >, < Cj, xj,y; >); found := true

else i:=i+1
endif
endwhile
endif
else < Cj,xj,y; >:=<C,z,y > {finitely fail}
endif

end

The main algorithm calls the additional procedure satisfiable. This procedure investigates
the top level trace given as input to determine whether the derivation can be continued. The
user has to verify each element by answering existence questions.

Algorithm 2 Search for an instance of the clause if this exists

Input: top level trace ¢
Output: success: false, if no instance exists; if it is ¢rue, then it delivers the instance
procedure satis fiable(t,success,Instance)
begin
i :=1; Instance := {}; n:=length(t)
while (i < n) and (Query (< Cj, x;,y; >€ t) = yes ) do
Instance := Instance U y;; ¢ :=1+1
endwhile
if ¢ > n then success := true
else success := false
endif
end

The function Query (see Algorithm 3) is called with the triple < C,z,y >. < C,z,y >
may contain any variables. The result of calling Query is a boolean value which specifies
whether < C,x,y > is in Z or not. Should be < C,x,y > in Z and contains any unbound
variables then the task of the user is to give the values of the variables.
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Algorithm 3 Ask question about the existence

Input: < C,z,y > is atom, which also can contain unbound variables
Output: yes and < C,z,y > will be bound, if < C,z,y >€Z no, if < C,z,y >¢ T
function Query < C,z,y >):{yes and Instance no}
begin
answer := “Is the goal < C,z,y > correct? (y/n)”
if answer = false then return(answer)
else

if variable(< C,z,y >) then

write(’Which value’);
Instance = list of values of the variables;
return(answer); bind variables in < C, z,y > with Instance;

else return(answer)
endif

endif

end

The original algorithm has some disadvantages:

e Variables can appear in the derivation. Shapiro’s algorithm substitutes the representa-

tion of the variable identifier in PROLOG with variable names from a predefined list
instead of keeping the original names applied in the program. If the method finds a
variable in the current atom it replaces this variable with the first element of the list
and so on. Because the replacing process begins always ahead it can happen that the
variables in the proof tree are not forwarded but the same variable is identified with an
other name.

The algorithm asks existence questions which are a pair < C,z >. The answers on
these questions in an interpretation Z are a finite set {y| < C,z,y > ist in Z}. So first
the method collects the variables and expects from the user that he/she binds these
variables with values. The original algorithm can treat only one variable per atom.

This method as generally Shapiro’s algorithms can handle only pure logic programs.

In the case of a missing solution error Shapiro’s method can only recognize a set of
clauses with the same predicate on the left side as suspicious clauses to contain the
error.

To demonstrate how the missing solution method works the modified version of the isort
example, borrowed from [16] is chosen. The program is called with the goal isort([3,2,1]1,X).
and it delivers fasl.

Example 1 The isort example

isort([X|Xs],Ys) :- isort(Xs,Zs), insert(X,Zs,Ys).
isort ([1,[1).

insert (X, [YI|Ys], [YIZs]) :- Y > X, insert(X,Ys,Zs).
insert (X, [YIYs],[X,Y|Ys]) :- X =< Y.
insert (X, [1,[X]).
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The error is in the clause:

insert (X, [Y|Ys], [Y|Zs]) :- Y > X, insert(X,Ys,Zs).
The correct version would be:

insert (X, [Y|Ys], [Y|Zs]) :- X > Y, insert(X,Ys,Zs).

The proof tree of the program isort with the goal isort([3,2,1],X) can be seen in the
Figure 1. The Algorithm 3 asks the following questions:

This fact fails. Is it correct or not? (y/m/c) n

error: missing solution isort([3,2,1],X). diagnosing...
Query:isort([3,2,1],X)7y.

Which X7[1,2,3].

Asserting: sol(isort([3,2,1],_.10271), [isort([3,2,1],[1,2,3]1)]1).
Query:isort([2,1],X)7y.

Which X7[1,2].

Asserting: sol(isort([2,1],_.10477),[isort([2,1],[1,2]1)]).
Query:isort([1],X)?y.

Which X7[1].

Asserting: sol(isort([1],_10597),[isort([1],[11)]1).
Query:insert(2,[1],[1,2])7y.

Asserting: sol(insert(2,[1],[1,2]1),[insert(2,[1],[1,2]1)]).

[Error diagnosed:,insert(2,[1],[1,2]), is uncovered.]
[Listing of ,insert(X,Y,Z),:]

insert (X, [YIZ],[YIU]):-Y>X,insert(X,Z,U).

insert (X, [YIZ],[X,YIZ]):-X=<Y.
insert (X, []1, [X]):-true.

)}(t([S,Z,I],X)

isort([2,1],X)

a
isort([1],X)
isort([],[)  insert(2,[1],X)
1>2  2=<1
fail fail

Figure 1: The proof tree with the goal isort([3,2,1],X).

How these disadvantages can be adjusted and other improvements are described in the Section
3.
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3 Improvement of the Algorithm using Trace Trees

As it was mentioned in Section 2 the Shapiro’s algorithm has some disadvantages, which had
to be adjusted. Our main idea is that we introduce a solution based on trace tree. If the
computation terminates without any output it is very difficult to predict where the error is
located. It seems to be advisable to proof all possibilities. For this reason we generate a
trace tree from the trace delivered by the PROLOG system itself. This tree contains not
only the success derivation but also all redo branches. It can be considered as a version of
the SLD-tree. The differenc is the following:

e The SLD tree of a goal G with respect to a program P can be described as follows:
The root of the tree is G. Nodes of the tree are (possibly conjunktive) goals with one
goal selected. There is an edge leading form node N for each clause in the program
whose head unifies with the selected goal. Each branch in the tree from the root is a
computation of G by P. Leaves of the tree are succes nodes where the empty goal has
been reached or failure nodes where the selected goal at the node cannot be further
reduced. Succes nodes correspond to solutions of the root of the tree,

e The trace tree is a part of the SLD tree. It contains all redo branches (derivation of
failure nodes) generated before the first succes node is computed.

e The proof tree contains only the computation of the first succes node.

Let introduce a small example to demonstrate the different between proof tree, SLD-tree and
trace tree The example is borrowed from Lloyd ([8]). The program is called with the goal
p(X,b). The different type of trees can be seen in the Figure 2.

(X /b}

RN

success

q(X.Y), p(Y.b) °
p(X,2) :- q(X,Y), p(Y,Z).
p(X,X).

q(a,b).
q(b,Y1), p(Y1.b) o

failure success

l:l proof tree I:ltrace tree

Figure 2: The difference between proof tree, SLD-tree and trace tree

After the generation to find the missing solution this tree can be traversed by all methods
used by the incorrect output case.

Moreover in the new version of the IDTS system it is implemented that the different
traversing methods (top-down, bottom-up and divide and query) are treated similary and
work on the generated trace tree.

As we mentioned the trace tree is generated using the PROLOG trace. It means that we
can handle PROLOG programs which contain control and extra logical facilities. But the
application of the trace causes that in certain cases the form of the program is also changed.
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For example if a clause in the program contains an if-statement then the trace generates from
it two different clauses where the first one interprets the condition as true and executes the
then-branch. In the second one the condition delivers fail so it contains the else-branch.

For handling built-in predicates by each predicate is examined whether it is a system
predicate or not. We assume that the system predicates are always correct. It means that
if a node in the proof tree contains a system predicate the system does not ask the user but
answers the question with yes.

The other improvement is that if the asked atom contains variables the original method
collects the variables and expects from the user that he/she binds these with values. On
one hand Shapiro’s algorithm can treat only one variable per atom. On the other hand this
algorithm takes the name of the variables from a fixed list independent which ones are used in
the original program. It can lead to misunderstandings and makes it complicated to answer
the questions. In our solution arbitrary variables can be labelled with the original names
from the program, through which the questions asked by the user are treated and unified.

Using the trace tree the form of the questions has to be also modified. Shapiro asks only
questions in the form:

Is the goal predicate;(arg;i,...,argi,) correct? (y/n)

But now the trace tree is used. It means that the system asks the user wether it is intended
that a redo branch delivers fail or not. Accordingly a new type of question is introduced:
Is it intended that the goal predicate;(arg;i,...,arg;) fails? (y/n)

To answer this question is a hard task without having some information about the nodes
derived as descendant of the nodes which keeps the asked predicates. For this reason we
improved both types of questions and asks not only whether the predicate is correct or it is
intended that it delivers fail but we extend these questions and ask whether the predicate
with a given right side is correct or it is intended that the computation delivers fail. But
this right hand side is generated from the trace delivered by the PROLOG interpreter. This
means that if the program contains some extra logical features (as for example cut) they
cannot be displayed in the questions because they are worked up by the interpreter.

Is the goal predicate;,(argignys- -, AT Jigng )=
predicate;, (argiinys-- -0 iin, )5 - - -, Predicate;, (argiyn,, - - - ,argin,) correct? (y/n)

Is it intended that the goal predicater,(argry,,-- -, argrony):-

predicate, (aTgryng s -« - s AT Gkyny )y - - - Predicatey, (arge, ni,---,0rgk,, n,) fails? (y/n)

Of course in the case of fail we can display only so far the right side of a given clause that
some predicates deliver fail, because after it the computation makes redo without completely
executing the right side and search for an other possibility to derivate the given goal. It is
the so called Backtracking mechanism.

At the end of the debugging our implementation can display as the erroneous clause
the original clause from the program containing the whole right side and additionally the
unification of the variables at the moment when IDTS found the error. The nonidentified
variables are substituted with the original variable identifiers applied in the program.

Our solution delivers the correct clause which is the erroneous clause with the unified
arguments by which the program delivers fail.
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The conventional advantage of the improvements described above is that the modified
method needs much fewer unification given by the user as Shapiro’s method because under
the building up of the trace tree some variables can be unified by the system.

In the rest of this section the PROLOG program Eratosthenes’ Sieve is introduced as
example to illustrate how the method works. The program is borrowed from [13].

Example 2 The erroneous program Eratosthenes’ Sieve
compute(N) :-N1 is N-1, primes(N1).

primes(N1) :-numbers(2,N1,Initial_list), print(Initial_list), nl,
sieve(Initial_list,Primes), print(Primes).

numbers (M,N,List) :-(M>N ->List=[]; M1 is M+1, numbers(M1i,N,Rest),List =[M|Rest]).

sieve([1, [1).

sieve([Prime|Rest], [Prime|Primes]):-delete_mult(Rest,Prime,Next),sieve(Next,Primes).
delete_mult(List,M,Result):- delete_start(List, M, M, Result).

delete_start([], _M, _X, [1).

delete_start ([X|Rest],M,X,Ys) :- !, XpM is X+M, delete_start(Rest,M,XpM,Ys).
delete_start([Z|Rest] ,M,X, [ZI¥s]) :- Z>X, !, XpM is X+M, delete_start(Rest,M,XpM, [Z|Ys]).
delete_start([Z|Rest],M,X,[Z|Ys]) :- delete_start(Rest,M,X,Ys).

The predicate compute delivers a list containing all primes less than the given argument.
It uses Eratosthenes’ sieve method to do it. In the predicate numbers(M,N,List) List contains
all numbers between M and N, inclusive. The predicate sieve(Numbers, Primes) computes the
result of performing an Eratosthenes sieve sifting operation on Numbers. delete_mult(List, M,
Result) deletes from (sorted) List all multiples of M, giving Result and delete start(List, M, X,
Result) deletes from (sorted) List all multiples of M starting with X, giving Result.
Let us introduce the following buggy version of clause delete_start:

delete_start([Z|Rest],M,X,[Z|Ys]):- Z>X, !, XpM is X+M, delete_start(Rest,M, XpM, [Z|Ys]).
the correct version is:

delete_start([Z|Rest],M, X, [Z|Ys]):- Z>X, |, XpM is X+M, delete_start(Rest, M, XpM, Ys).

The program computes with the goal compute(10) fail. Of course it is incorrect. So we
try to find the error in the program.

As the first step the trace tree is generated (see Figure 3). Then the improved algorithm
asks the following questions.

Example 3 The questions asked by the improved algorithm

Is it intended that the goal primes(9):- numbers(2,9,[2,3,4,5,6,7,8,9]),
print([2,3,4,5,6,7,8,9]1), nl, sieve([2,3,4,5,6,7,8,9],[2|Primes])fails? (y/n) n

The user is asked whether it is intended or not that the predicate primes with the number
9 as argument delivers fail. Of course it is incorrect so the answer is no.

Is it intended that the goal numbers(2,9,[2,3,4,5,6,7,8,9]1):-2>9 fails? (y/n) y

In this case the question is whether it is intended that the predicate numbers cannot
compute any result. It is intended because on the right side the condition 2>9 correctly
delivers fail and it causes that the left side also fails. This question does not intend to
experience whether it is correct that the condition delivers fail. Of course it can be decided
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by the system itself. The question does not refer the operator or the call but it ask the user
whether the condition is correctly placed or not. It can happen that the programmers made
the error writing > instead of <.

Is the goal numbers(2,9,[2,3,4,5,6,7,8,9]1):- 3 is 2+1,
numbers (3,9, [3,4,5,6,7,8,9]1),[2,3,4,5,6,7,8,9]1=[2,3,4,5,6,7,8,9] correct? (y/n) y

Now because we use the trace tree the else branch of the clause with the left side number
is asked. It computes a correct result so the answer is yes.

Is it intended that the goal [sieve([2,3,4,5,6,7,8,9],[2|Primes]):-
delete_mult([3,4,5,6,7,8,9],2,Result) fails? (y/n) n

Our missing solution method can use any traversing method of Shapiro. Here the top-
down method is applied which means that because the question above answered with yes the
underlying tree is not visited and the next predicate in the top-level-trace is asked. It is the
predicate sieve which computes fail. This result is incorrect so the trace tree under this
node has to be reviewed.

Is it intended that the goal [delete_mult([3,4,5,6,7,8,9],2,Result):-
delete_start([3,4,5,6,7,8,91,2,2,[3|Ys]) fails? (y/n) n

The first node of the trace tree with the root sieve contains the predicate delete mult
which also delivers fail. It is also not correct, so we visit the underlying trace tree.

Is it intended that the goal delete_start([3,4,5,6,7,8,91,2,2,[3]1¥s]):-
3>2,4 is 2+2,delete_start([4,5,6,7,8,9]1,2,4,[31_479881]) fails? (y/n) n

Because the predicate delete mult calls delete_ start it is asked whether the result
that the predicate delete_ start does not compute any result is intended or not. It is not
intended so the answer is no

Is it intended that the goal [delete_start([4,5,6,7,8,9]1,2,4,[3]|_481512]):-
6 is 4+2,delete_start([5,6,7,8,9],2,6,[3]_481405]) fails? (y/n) y

The debugger visits the nodes derived from delete_ start but it cannot identify the
next node with any left side from the program. This is the reason why the question contains
variables in the PROLOG representation form 481512. It signalizes that something is wrong
because the unification cannot proceed. The answer of the user is yes: It is intended that the
the program delivers fail if it cannot unify the given goal with any left hand side from the
program.

The false clause:
43:delete_start([3,4,5,6,7,8,9]1,2,2,[3|Ys]) :- 3>2, !, XpM is 2+2,
delete_start([4,5,6,7,8,91,2,XpM, [3]1Ys]) .

The false clause is identified and the original form of the clause from the Eratosthene’s
Sieve example is displayed.
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9is 10-1 primes(9)

numbers(2,9,List) print([2,3,4,5,6,7.8,9])
numbers(2,9.Lisl)‘ numbers(2,9,[2,3,4,5,6,7,8,9])

T |

numbers(3,9,List)
s(3,9,List) ‘ numbers(3.,9,(3.,4,5.6,7,8.9])

sieve([2,3,4,5,6,7,8,9],[2IPrimes])

=2

3is 2+1 delete_mult([3,4.,5,6,7.8,9],2,Result)

[2.3,4,5,6,7,8,91=[2,3,4,5,6,7,8,9] ‘

. numbers(4,9,List) delete_start([3,4,5,6,7,8,9],2,2,[31Ys])
7 4is 3+1 [3.4.5.6,7.8.9]=(3.4.5,6,7.8.9]
t 4,9,List) ‘ bers(4,9,[4,5,6,7,8,91)
Sisael numbers(5,9,List) [4,5.67.891=145.6.7.89] delete_mult([3.4.5.6.7,8.91.2. Result)
numbers(5,9,List) ‘ numbers(5,9,[5,6,7,8,91)

K numbers(6,9,List) .
61s 5+1 [5.6.7.8,9]=[5.6,7.8.9] 3>2 41is 242
numbers(6,9,List) ‘ numbers(6.,9,[6,7,8.9])

muotmbers(7,9,List) ‘ 6is 4+2 delete_start([5,6,7,8,9],2,6,[31_481512])|
[6,7.8,91=(6,7.8,9] s _start([5,6,7,8,9],2,6,[31_4815

numbers(7,9,List) ‘ numbers(7,9,[7,8,9])

numbers(8,9,List)
8is 7+1 [7.8.91=(7.8.9]
numbers(8,9,List) ‘ numbers(8,9,[8,9])

numbers(9,9,List)
9is 8+1 [8.91=(8,91
numbers(9,9,List) ‘ numbers(8,9,[91)

L

“ ‘ 10is 941

delete_start([4,5,6,7,8,9],2,4,[31_481512 I})

‘ numbers(10,9,[1) ‘ ‘ [91=[9] ‘

the calling form of the predicate

@fuilurenode ‘ branch ; ‘

Figure 3: The trace tree with the goal compute (10)

4 Conclusion, Further Work

In this paper a new method for the search of a missing solution is presented. This solution
based on the trace tree which is built up from the trace generated by the PROLOG interpreter.
Moreover we can handle programs which use full PROLOG and the extra-logical features of
the language. Other types of existence questions are also introduced.

It is clear that it is a hard problem to answer each question correctly. Only that person
who wrote the program has a chance to do it. So at moment this solution is suitable for so
called white box testing. An other problem is what can be done if the error is not recognised.
In the future we engage to develop solution for these difficulties. Possibly the graphical
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representation of the trace tree in the the scope of a graphical enviroment for IDTS can help
to support this debugging form. Of course we have to test the method on on real problems
with complex PROLOG programs.
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Abstract

In this progress report we describe version 3 of Attempto Controlled English, a subset
of full English that can be unambiguously translated into a logic language and thus can
serve as a formal specification and documentation language.

Motivation

Both formal and informal specification languages have advantages and disadvantages. Formal
specification languages feature a well-defined syntax and unambiguous semantics and support
the automatic analysis of specifications, i.e. verification, validation and even execution. They
are, however, for many people incomprehensible and introduce a conceptual distance between
the application domain and the domain of formal methods. Informal specification languages
— in this context we consider only natural language — are easy to use and to understand and
allow users to directly express the concepts of their application domain. On the other hand, it
is well known that natural language can lead to ambiguous, incomplete and even inconsistent
specifications.

Our goal is to combine the advantages of formal specification languages with the advan-
tages of natural language, and to avoid the disadvantages of both. Our solution is Attempto
Controlled English.

Natural Language as a Formal Language

Controlled natural languages — English, French, German etc. — have been used for technical
documentation since many years. These controlled languages consist of subsets of the full
natural language with a restricted lexicon, a restricted grammar and a large number of
style recommendations. The ensuing reduction of ambiguity and complexity improves the
comprehensibility of technical texts. Recently, there are even computer-supported style and
grammar checking.

Attempto Controlled English (ACE) is a controlled natural language that we developed
specifically for software specifications. ACE consists of a precisely and constructively defined
subset of English that is computer processable and unambiguously translatable into logic
languages. Thus ACE may seem informal, but is in effect a formal language that needs to be
learned. Arguably, ACE is easier to learn, use and understand than formal languages that
are visibly based on mathematics.
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We designed ACE after a careful analysis of natural language specifications found in in-
dustry and in the literature. Our analysis identified a number of standard language constructs
as candidates for ACE. Further input came from the requirement that the target logic lan-
guage must be fully and adequately represented in ACE. Surprisingly, our analysis and the
representation requirement left ACE underspecified and allowed us to introduce language
constructs systematically, constructively and parsimoniously. The result is a small number of
construction and interpretation rules that define ACE. Many rules come in pairs that allow
users to express the alternative meanings of a sentence.

Attempto Controlled English (ACE)

Vocabulary. The vocabulary of ACE consists of predefined function words (articles, quan-
tifiers, prepositions, conjunctions, pronouns, ...) and user-defined content words (nouns,
verbs, adjectives, adverbs). Content words delineate the pertinent application domain and
are entered by users with the help of a lexical editor requiring only basic grammar skills.

Construction Rules. Construction rules allow users to constructively build up an ACE
specification. They exclude many imprecise language constructs. Here are some construction
rules.

e Simple sentences are built according to the schema

subject +  predicate + (complements) + {adjuncts}
A customer enters a card into a slot.

e Composite sentences are built from simpler sentences with predefined coordinators (and,
or) and subordinators (if ... then, who, which, that), e.g.

A customer enters a card and a code that is valid.

e Verbs are only used in indicative mood and active voice, only in simple present tense,
and only in third person singular or plural.

e Modal verbs (may, can, must etc.) and intensional verbs (believe, suggest etc.) are not
allowed.

e Modal adverbs (possibly, probably etc.) are not available.

e Coordination is possible between sentences and between phrases of the same syntactic
type.

A customer enters a card and enters a code.
e Coordination between verbal phrases can be simplified by omitting the repeated verb.

A customer enters a card and a code.
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Interpretation Rules. Interpretation rules control the semantic interpretation of gram-
matically correct sentences, resolve ambiguities and anaphora, and allow users to express a
restricted form of ellipsis.

e Verbs denote events or states that are associated with a time.
e The textual order of verbs determines their default temporal order.
A customer enters a card and types a code.
e The default temporal order can be overridden by predefined adjuncts.
A customer enters a card and types a code at the same time.
e Prepositional phrases modify the verb, not the noun.
A customer {enters a card with a code}.
e Relative phrases modify the immediately preceding noun.
A customer enters {a card that carries a code}.

e The textual occurrence of a quantifier (a, there is a, every, for every) opens its scope
that extends to the end of the sentence.

Every customer enters a card.

e The antecedent of an anaphoric reference is the most recent accessible noun phrase that
agrees in number and gender.

A customer owns a card. She enters it.

Example Specification. Here is an excerpt of the two-page ACE specification of Sim-
pleMat — a simple automated teller machine.

A customer enters a card C and a numeric personal code.
SimpleMat checks the code.

If the code s valid then SM accepts the card.

If the code is not valid then SM rejects C.

The example specification uses
e simple sentences (a customer enters a card),
e composite sentences (and, if ...then, not),
e distribution of verb phrases in coordination (and [enters] a numeric personal code),
e dynamic names as apposition (a card C),
e compounds (personal code),

e anaphoric references (definite noun phrase the code — a numeric personal code; definite
noun phrase the card — a card C; dynamic name C' — a card C),

e synonyms (code/personal code; SM/SimpleMat).
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From ACE to Logic Specifications

The construction and interpretation rules are implemented as a unification-based phrase
structure grammar enhanced with feature structures. The grammar is used by a deterministic
chart parser that generates concurrently

e a discourse representation structure (DRS) as formal representation of an ACE speci-
fication,

e a syntax tree,
e a paraphrase.

Optionally, the ACE text is translated into the standard and the clausal forms of first-order
predicate logic.

Discourse Representation Structures. Discourse Representation Theory allows the en-
coding of interrelations, e.g. anaphoric references, between the sentences of a text. The formal
representation of the text is a discourse representation structure (DRS) that uses a syntactic
variant of first-order predicate logic. A discourse representation structure (U, C') consists of
a set U of discourse referents, i.e. quantified variables representing the objects being talked
about, and a set C of simple or complex conditions for the discourse referents.

Example DRS. The ACE text

A customer enters a card and a numeric personal code.
If it is not valid then SM rejects the card.

is translated sentence by sentence into the DRS

[A,B,C,D,E,F]
customer (A)
card(B)
event (C,enter(A,B))
numeric (D)
personal _code (D)
event (E,enter(A,D))
named (F,’SimpleMat’)
IF
(]
NOT
[G]
state(G,valid(D)
THEN
[H]
event (H,reject(F,B))

Translating the second sentence in the context of the first one allows the Attempto system to
resolve the anaphoric references (pronoun it — numeric personal code; definite noun phrase
the card — a card).
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Optional Translations. The DRS can also be translated into the standard form of first-
order predicate logic, i.e.

exists(A, exists(B, exists(C, exists(D, exists(E,

exists(F, customer(A) & card(B) & event(C,enter(A,B))

& numeric (D) & personal code(D) & event(E,enter(A,D)) &
named(F,SimpleMat) & (-(exists(G, state(G,valid(D)))) => exists(H,
event (H,reject(F,B))))))))))

and into the clausal form, i.e.

customer(skl) :-true

card(sk2) :-true

event (sk3,enter(skl,sk2)) :-true

numeric(sk4) :-true

personal _code (sk4) :-true

event (skb5,enter(skl,sk4)) :—true

named (sk6,SimpleMat) : -true
state(sk7,valid(sk4)) ,event (sk8,reject (sk6,sk2)):-true

Very often the clausal form constitutes a Prolog program.

Example Paraphrase. Translating an ACE specification generates a paraphrase that
shows all the substitutions and interpretations done by the parser. For the input

The customer enters a card and a numeric personal code.
SimpleMat checks the code.

If the code is valid then SM accepts the card.

If the code s not valid then SM rejects the card.

the parser generates the paraphrase

The customer enters a card and [enters| a numeric personal code.

SimpleMat checks [the numeric personal code].

If [the numeric personal code] is valid then [SimpleMat] accepts [the card].

If [the numeric personal code] is not valid then [SimpleMat] rejects [the card).

The paraphrase optionally shows interpretation rules, e.g.
A customer enters {a card that carries a code}.

A paraphrase without parentheses is a valid ACE text, which reinforces the learning of ACE.

Constraining Ambiguity

The Attempto system uses three simple means to constrain ambiguity - the curse of natural
language processing.

e Some ambiguous language constructs are not part of ACE, e.g. the condition not in
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If the card is valid then . ...
If the code is correct then .. ..
If not then . ...

e Since not all ambiguous language constructs can be eliminated, Attempto parses deter-
ministically according to the interpretation rules.

Input 1:

A customer inserts a card that is valid and opens an account.
Paraphrase 1:

A customer inserts {a card that is valid} and opens an account.
Input 2:

A customer inserts a card that is valid and that opens an account.
Paraphrase 2:

A customer inserts {a card that is valid and that opens an account}.

e Users accept the interpretation shown in the paraphrase, or they must reformulate the
input

Input:

A customer enters a card with a code.
Paraphrase:

A customer {enters a card with a code}.
Reformulated input:

A customer enters a card that carries a code.

Deductions from ACE Specifications

ACE specifications can be queried and executed to verify and validate them in domain con-
cepts. Query answering and execution are performed in ACE and are realised as logical
deduction of DRSs.

A first deduction system performed query answering via translation into Prolog and exe-
cution of the specification via a DRS metainterpreter. The deduction system that we currently
implement is based on the DRS deduction rules of Gabbay and Reyle. Since DRSs can be
translated into the standard form of first-order predicate logic, it may also be interesting to
base the deduction system on standard theorem provers.

Querying an ACE Specification. Let an ACE specification S be translated into the
DRS DS and an ACE query () into the DRS D(@Q. Answering the query @ from S is realised
as the deduction

DS+ DQ

The proof binds variables in DS that complete the answer to Q).

There are two types of queries: yes/no queries and wh-queries (who, what, how, when,
where, ...).

Given the specification
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A customer enters a card and a numeric personal code.
SimpleMat checks the code.

If the code is valid then SM accepts the card.

If the code s not valid then SM rejects the card.

we can query it in ACE and get the answers in ACE

Query 1:

Does SM check the code?

Answer 1:

Yes.

Query 2:

What does the customer enter?

Answers 2:

The customer enters [a card].

The customer enters a [numeric personal code].

Executing an ACE Specification. Let an ACE specification S be translated into the
DRS DS and an ACE test case T into the DRS DT'. Executing T in the context of S is
realised as the tracing of the deduction

SET
Given the specification

A customer enters a card and a numeric personal code.
SimpleMat checks the code.

If the code s valid then SM accepts the card.

If the code is not valid then SM rejects the card.

and the test case
A customer enters a card.

the execution trace is represented as a dialog with the user who provides missing information.
In the first implementation of the Attempto system the dialog looks like

user:  John is a customer
user: Visa is a card
event: John enters Visa

while the currently implemented Attempto system will generate an execution trace using
events and states as skeleton

event: A enters B

A: customer
B: card

We are also considering an execution trace by highlighting the ACE text used in the current
proof step.
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Applications

ACE is a tool to acquire and formalise specifications in the concepts of the respective appli-
cation domain. The Attempto system contains no a priori knowledge or ontology, and makes
no assumptions concerning application domains or software engineering methods.

Completed applications. We have completed the specifications of an automated teller
machine, of Kemmerer’s library database, of Schubert’s Steamroller, of Kowalski’s subway
example, and of a set of data base integrity constraints. Furthermore, we used ACE as the
interface language to the model generator EP Tableaux.

Planned applications. Currently, we are extending ACE to serve as the interface language
to a synthesiser of logic programs. In addition, it is planned to use ACE to describe diseases
and their courses, and to teach logic.

Conclusions and Open Problems
ACE is not just another logic specification language since it

e combines familiar natural language with the rigour of formal methods,
e bridges the conceptual gap between application domains and formal methods,

e resolves the conflict between restricted domain-specific specification languages and pow-
erful abstract specification languages,

e can be defined by a small set of construction and interpretation rules and can, arguably,
be easily learned.

Currently we are working on
e extending the coverage of ACE by plurality,
e structuring large specifications,

e introducing complementary notations for graphics and algorithms.

References
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1 Curry

The development of the higher-order concurrent constraint functional logic programming
language Curry is an international initiative intended to provide a common platform for
the research, teaching [1] and application of declarative multi-paradigm languages. Curry’s
computation model, first described in [2], is based on lazy evaluation of expressions together
with the demand-driven instantiation of logical variables and the concurrent evaluation of
constraints. Thus, Curry combines in a seamless way features from functional programming
(nested expressions, higher-order functions, lazy evaluation), logic programming (logical vari-
ables, partial data structures, built-in search), and concurrent constraint programming (con-
current evaluation of constraints with synchronization on logical variables). Moreover, Curry
provides additional features in comparison to the pure languages (compared to functional
programming: search, computing with partial information; compared to logic programming:
more efficient evaluation due to the deterministic and demand-driven evaluation of functions).
Since the functional kernel of Curry is a higher-order lazy functional language, Curry uses
a Haskell-like syntax. Actually, Curry can be seen as a conservative extension of Haskell where
features for logical variables, constraint solving, and concurrent and distributed programming
have been added. Compared to Prolog, the advantage of a higher-order lazy functional base
language is the use of an optimal (demand-driven) evaluation strategy and the availability of
functions and constraints as first-class values. The latter supports reuse of code and powerful
abstractions. To show a small example, consider the following definition of a function to
concatenate two lists ([ denotes the empty list and “:” is the infix list constructor)

conc [] ys = ys
conc (x:xs) ys = X : conc Xs ys

This definition can be used to compute the concatenation of two known lists as well as to
compute solutions to constraints over functional expressions. Equational constraints have the

i

form “e;=:=e3” and are solvable if both sides ¢; and ey are evaluable to unifiable data terms.

Thus, the computed solution to the constraint

conc xs [x] =:= [1,2,3]

*This research has been partially supported by the German Research Council (DFG) under grant Ha
2457/1-1, the DAAD under the PROCOPE programme, and a grant from Portland State University.



instantiates x with the last element of the list on the right-hand side. Actually, Curry
distinguishes between functions that instantiate their arguments (“free”) and functions that
suspend until their arguments are sufficiently instantiated (“rigid”). As a default (which
can be easily changed), constraints are flexible and non-constraint functions are rigid. Thus,
purely logic programs (where predicates correspond to constraints) behave as in Prolog, and
purely functional programs are executed as in Haskell. Beyond this basic computation model,
Curry offers a number of further features:

Concurrency: Constraints can be executed concurrently by composing them with a concur-
rent conjunction operator.

Constraints: Although the kernel of Curry defines only equational constraints over functional
expressions (see above) as basic constraints, different implementations provide also
other constraint structures (see, for instance, PACS below).

Input/Output and search: Adapted from Haskell, Curry has a declarative 1/O concept (mon-
adic 1/0, adapted from Haskell). To encapsulate don’t know non-deterministic com-
putations between between 1/O actions, Curry has a primitive to control arbitrary
don’t know non-deterministic steps [5] which can be used to implement different search
strategies in Curry.

Programming in the large: To support the development of larger applications, Curry has a
module system and a polymorphic type system together with a type inferencer.

Distributed programming: Curry offers port constraints [3] to support the development of
reactive and distributed systems. Ports can be declared as external so that they can be
accessed by clients via the Internet. The use of logical variables in messages supports an
elegant way to return values without complicated communication structures like reply
channels.

2 PACS

PACS (the Portland Aachen Curry System) is an implementation of Curry jointly developed
by the Aachen University of Technology and Portland State University. It has a common front
end and two different back ends: one compiles Curry programs into Java [4] (where Java’s
concurrency features are exploited) and the other compiles Curry programs into Prolog (and
requires a Sicstus-Prolog system). The latter has also an interactive user interface to support
the development of larger applications. Beyond the implementation of the basic features of
Curry, it supports the following extensions:

e arithmetic constraints (equations, inequations) over reals

e finite domain constraints

e port constraints for distributed programming, e.g., logic programming on the Internet
e library for meta programming

e library for GUI programming (based on Tk)

In this system demonstration, we will present the PACS programming environment, the
features of Curry and some applications implemented with PACS using the extensions listed
above.



More details about Curry: http://www-i2.informatik.rwth-aachen.de/ hanus/curry/

More details about PACS and download:
http://www-i2.informatik.rwth-aachen.de/ hanus/pacs/
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In this abstract, we outline the default logic module of the system QUIP, an automated
inference tool which provides a uniform implementation for several nonmonotonic reasoning for-
malisms. The theoretical basis of QUIP is derived from well-known results about the computa-
tional complexity of nonmonotonic logics and exploits a representation of the different reasoning
tasks in terms of quantified boolean formulae (QBFs).

1 Background

A major challenge in designing theorem provers for nonmonotonic reasoning formalisms is the
observation that these logics have in general a higher worst-case complexity than classical rea-
soning. In particular, it has been shown [6, 4, 5] that the main reasoning tasks for almost all
propositional nonmonotonic logics are either ¥5-complete or IT5-complete, i.e., they are located
at the second level of the polynomial hierarchy, whereas classical reasoning resides at the first
level of the polynomial hierarchy.

Important constituents in establishing the ¥5-completeness results are so-called quantified
boolean formulae (QBFs), which generalize ordinary propositional formulae by the admission of
quantifiers ranging over propositional variables. Hence, quantified boolean formulae belong to
the language of second-order logic. The reason for the consideration of QBFs is the fact that
the problem of deciding the satisfiability of QBFs being in prenex normal-form whose leading
quantifiers are ordered like 3P VQ (P, Q are lists of propositional variables) is complete for 5.
Thus, in some sense, this problem is “prototypical” for 5. Moreover, it generalizes the situation
that the problem of determining the satisfiability of a given propositional formula is complete
for nondeterministic polynomial time (i.e., NP-complete). In general, for any class X¥ (i > 1),
there is a corresponding decision problem, QSAT;, whose task is to check the satisfiability of
QBFs of the form 3P, VP, ...3P, VP, ®, where Pi,..., P, are lists of propositional variables
and @ is a propositional formula, which is complete for 7.

*This work was partially supported by the Austrian Science Fund Project N Z29-INF.
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Returning to the discussion of establishing the 3f-completeness of propositional nonmonotonic
decision problems, the hardness parts of these proofs are established by encoding the problem
QSAT; into the given nonmonotonic decision problem (call it “NMP”). Now, once the member-
ship of NMP in the class X5 has been shown, from the ¥5-completeness of QSATy, it follows
immediately that there 4s a transformation mapping NMP into QSATy such that yes-instances
of NMP correspond to yes-instances of QSATy. The basic idea of the system QUIP, then, is to
implement such a translation and to evaluate a given nonmonotonic decision problem in terms
of the resultant instance of QSAT,, by using existing sophisticated theorem provers for quantified
boolean formulae.

In its current state, QUIP handles the following nonmonotonic approaches:

e default reasoning;

e disjunctive stable model semantics;
e autoepistemic logic;

e circumscription;

e abduction.

In the next section, we sketch some details concerning the implementation of the default logic
part of QUIP.

2 Implementation Details

The overall architecture of QUIP consists of three parts, namely an input filter, a QBF-evaluator,
and an output interpreter. The input filter translates the given nonmonotonic decision problem
into a quantified boolean formula, which is then sent to the QBF-evaluator. In the present
implementation, the latter evaluation task is handled by a commonly available propositional
theorem prover, called boole, which is based on so-called binary decision diagrams (BDDs) [2, 1]
(for a comparison between different BDD packages, cf. [7]). We chose to use this particular
tool because its design and performance both are well-suited for our purposes. Moreover, the
program, together with its source code, is freely available. Other theorem provers which can
handle QBFs (like, e.g., [3, 9]) can alternatively be used. In order to obtain accessible answers,
the output interpreter of QUIP processes the returned data structures of boole into meaningful
tokens, in accordance to the chosen nonmonotonic formalism. Finally, all parts of QUIP are
written in C using standard tools like LEX and YACC which make them easily portable to
various platforms.

The particular translation used by QUIP to handle default-logic queries is structured as follows.
Given a default theory T', the associated QBF @ encodes the problem whether 7' possesses an
extension, i.e., ® is true iff 7' has an extension. The QBF & is an existentially quantified
formula, comprised of several subformulae, each of which expresses a different property that a
set of formulae must obey in order to serve as an extension of 7T'.

Several alternate translations are possible—also with differing semantical meanings, e.g., for
the purpose of checking whether a particular formulae is in at least one extension of 7', or in all
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extensions of T—our translation is based on a proof-theoretical characterization of extensions,
following [8].

An advantage of our approach is the straightforward extensibility to other nonclassical logics,

like, e.g., various modal logics. In fact, since the problem of checking the satisfiability of an
arbitrary QBF is PSPACE-complete (in contrast to the ¥¥-completeness of the problem QSAT;),
any logic with a corresponding decision problem within PSPACE can in principle be handled
by QUIP, provided a proper encoding has been implemented. Moreover, the modular architec-
ture of QUIP allows an easy scalability and parallelization, by using, e.g., several QBF-provers
simultaneously, each of which with its own optimization method.
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1 Einleitung

Die Entwicklung von Methoden, Verfahren und Konzepten fiir eine interaktive, automa-
tische Stundenplanung, die in Universititen und Schulen angewendet werden koénnen, ist
ein Bestandteil unserer Forschungsarbeiten. Im Rahmen unserer Forschungen entwickeln
wir ein System fiir die interaktive, automatische Stundenplanung an der Medizinischen Fa-
kultét Charité der Humboldt Universitéit zu Berlin. Die Stundenplanung der Charité wird
seit Sommersemester 1998 mit unserem System erzeugt. Die Vorteile einer kombinierten in-
teraktiven und automatischen Stundenplanerzeugung konnten eindeutig nachgewiesen wer-
den. Die erzeugten Pline werden als HTML-Dateien ausgegeben und sind im Internet unter
http://www.first.gmd.de/plan/charite zu finden.

Die Kombination zwischen automatischer und interaktiver Arbeitsweise ist die wichtigste
Komponente unseres Systems. Seit 1998 wurde das System kontinuierlich weiterentwickelt.
Insbesondere wurde in der letzten Zeit die Losungssuche und die grafische Unterstiitzung
des Anwenders bei der interaktiven Arbeit verbessert. Das System wird in [3] und [1] genau-
er beschrieben. Als Implementationssprache wurde die constraintlogische Programmierspra-
che CHIP (Version 5.2) der Firma COSYTEC aus Frankreich gewihlt. Auch die grafischen
Schnittstellen wurden in CHIP implementiert. Neben den globalen Constraints erwies sich
die objektorientierte Komponente von CHIP besonders vorteilhaft fiir die Implementation.

2 Problemcharakterisierung

In der medizinischen Ausbildung miissen die Studenten relativ viele Pflichtveranstaltungen
absolvieren. Neben den Vorlesungen eines Semesters finden Seminare, Untersuchungskurse
und Praktika statt, die in Gruppen bis zu 20 Studenten durchgefithrt werden. Dazu werden
die Studenten eines Semesters an der Charité in Seminargruppen unterteilt.

Die zwei Standorte der Fakultéit befinden sich in verschiedenen Stadtbezirken. Einige Lehr-
veranstaltungen werden auch in anderen Berliner Kliniken und Krankenh&user durchgefiihrt.
Die Wege zwischen den moglicherweise verschiedenen Veranstaltungsorten der Lehrveran-
staltungen sind zu beriicksichtigen. Die Lehrveranstaltungen kénnen zu jeder Viertelstunde
beginnen und kénnen unterschiedliche, vorgegebene Lingen haben. Einige Lehrveranstaltun-
gen finden nur in bestimmten Wochen statt. Den Vorlesungen sind im Stundenplan auch
Réume konfliktfrei zuzuordnen. Viele Vorlesungen kénnen dabei nur in bestimmten Rium-
en stattfinden. Die Anzahl der Seminare, Untersuchungskurse und Praktika, die eine Klinik
gleichzeitig durchfiihren kann, ist beschrénkt, wobei die Schranke auch zeitabhéngig sein kann.
Die Wunschzeiten und Raumwiinsche fiir Vorlesungen sind moglichst zu beriicksichtigen.
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3 Modellierung und Losungssuche

Der Counstraintloser iiber endlichen Doménen von CHIP bildet die Grundlage unserer Pro-
blemmodellierung. Die gewéhlte Modellierung besitzt einen grofien Einflufl auf die Propa-
gationseigenschaften des Constraintlosers und damit auf die Effizienz der Losungssuche.
Die in CHIP enthaltenen globalen Constraints haben sich fiir unsere Modellierung als sehr
wertvoll erwiesen. Durch das Hinzufiigen von redundanten Constraints konnte die Effizi-
enz der Losungssuche wesentlich verbessert werden. Mit Ausnahme der Beriicksichtigung der
Wunschzeiten konnten alle Bedingungen direkt als Constraints formuliert werden und vor der
Losungssuche erzeugt werden. Die Beriicksichtigung der Wunschzeiten ist ein weiches Cons-
traint. Innerhalb der Losungssuche wird versucht, die Wunschzeiten moglichst zu erfiillen.
Fiir die Erzeugung einer Losung ist i.allg. Suche erforderlich, die oft durch “Labelling” rea-
lisiert wird. Dabei werden schrittweise den Constraintvariablen Werte aus ihren Doménen
zugeordnet. Als Modifizierung dieser Suchmethode haben wir in [2] vorgeschlagen, dafl die
Wertzuweisung durch eine Einschrinkung der Doméne der ausgewihlten Variable ersetzt
wird. Diese Idee der backtrackbaren Doménenreduzierung wurde auch hier verwendet.

In vielen Fillen unserer Versuche konnte eine Losung entweder in wenigen Suchschritten
(Backtrackingschritten) gefunden werden oder es wurde eine auflerordentlich grofie Anzahl
von Suchschritten bendtigt, falls das Problem iiberhaupt losbar war. Deswegen wéhlten wir
die folgende grundsitzliche Vorgehensweise bei der Losungssuche: die Anzahl der erlaubten
Suchschritte wird stark eingeschridnkt und es werden verschiedene Heuristiken der Varia-
blenauswahl bzw. der Doménenreduzierung verwendet. Somit wird ein Backtracking iiber
verschiedene Heuristiken durchgefiihrt.

Neben der vollstdndigen automatischen Planerzeugung kann die Lésungssuche iiber eine gra-
fische Représentation interaktiv beeinfluflt werden. Folgende Moglichkeiten der interaktiven
Planerzeugung, die beliebig kombinierbar sind, wurden realisiert: Lehrveranstaltungen einzeln
einplanen (nur widerspruchsfreie Zeiten kénnen zugeordnet werden), markierte Lehrveranstal-
tungen automatisch einplanen, markierte geplante Lehrveranstaltungen ausplanen, alle noch
nicht geplante Lehrveranstaltungen automatisch einplanen. Die interaktive Einzelplanung
wird durch Darstellung der auswéhlbaren Werte unterstiitzt. Bei der interaktiven Beeinflus-
sung der Losungssuche erfolgt kein “Backtracking” iiber Entscheidungen des menschlichen
Planers. Durch die interaktive Komponente kénnen spezielle Lésungen erzeugt und vorhan-
dene Pline modifiziert werden. In einigen Fillen war auch eine schrittweise Planerzeugung
notwendig, um {iberhaupt einen Plan in kurzer Zeit zu erzeugen. Nur durch diese interaktive
Komponente konnte sich dieses System der Stundenplanung in der Praxis so gut bewéhren.
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Die Aufgabe ,Raumplanung“ an einer Universitit besteht im Allgemeinen darin, die vor-
handenen Riume zu den stattfindenden Veranstaltungen zuzuordnen. In vielen Universititen
haben die verschiedenen Fakultéiten keine eigenen Riume zur Verfiigung. Deshalb muf} die
Raumplanung von einer zentralen Stelle durchgefithrt werden. Bei genauerer Betrachtung
stellt sich heraus, daf} diese Aufgabe sehr aufwendig und zeitraubend ist, da zum einen sehr
viele Veranstaltungen und Réume zu verwalten sind, und zum anderen zugeordnete Raume
die fiir die Veranstaltung bendtigte technische Ausstattung besitzen miissen und nicht dop-
pelt belegt sein diirfen. Um die Raumplanung an der Ludwig-Maximilians-Universitét in
Miinchen unterstiitzen zu konnen, wurde ein System, genannt Raumplaner, entwickelt, das
die folgenden Funktionalititen anbietet:

1. Erstellung eines Raumplanes: Hier wird die eigentliche Zuordnung von Veranstaltun-
gen an Raume unter Beachtung oben genannter Bedingungen (technische Ausstattung,
keine Doppelbelegung) vorgenommen.

2. Visualisierung des Raumplans und Moglichkeit der Anderung (Hinzufiigen, Loschen,
Andern von Daten) des Plans.

Bei der Generierung eines Raumplans miissen unterschiedliche Constraints beriicksichtigt
werden. ,,Harte“ Constraints sind Bedingungen, die unbedingt erfiillt werden miissen, und
»,weiche“ Constraints sind Bedingungen, die nach Mdglichkeit erfiillt werden sollen. Ein neuer
Ansatz, solche Optimierungsprobleme anzugehen, ist die Constraint-Programmierung [4, 6,
3, 5]. Der Raumplaner verwendet diesen Ansatz, um sowohl harte als auch weiche Constraints
zu behandeln.

Dafiir haben wir einen Constraintloser fiir endliche Bereiche, der in der deklarativen Cons-
traintsprache Constraint Handling Rules (CHR) [1, 2] implementiert ist, erweitert. Mit dem
neuen Constraintloser wird die Berechnung der Kosten fiir eine Losung, in diesem Fall fiir
einen Raumplan, wihrend der Propagierung der Constraints stattfinden und nicht wie im
klassischen Ansatz wihrend der Enumerationsphase. Kosten fiir eine Losung entstehen, wenn
weiche Constraints verletzt werden.

Der Raumplaner erhélt als Eingabe eine Liste der vorhandenen Riume zusammen mit
ihrer technischen Ausstattung (Sitzplitze, vorhandene Geréte), sowie einer Liste der statt-
findenden Veranstaltungen, mit den fiir jede Veranstaltung benttigten Raumwiinschen, Sitz-
platzen und Gerdten. Ausgabe dieses Programms ist ein Raumplan, der oben genannten
Bedingungen geniigt.
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Nachdem ein Raumplan generiert wird, kann er visualisiert und verédndert werden. Da-
zu wurde eine graphische Benutzeroberfliche zur Ausgabe des Raumplans, Hinzufiigen von
Veranstaltungen oder Riumen, und zur Anderung von Veranstaltungen (Veranstaltungszeit-
punkt, benétigte Technik) und der Raumausstattung, entwickelt. Besonderen Wert wurde
dabei auf die Einfachheit der Eingabe gelegt, die mittels einer fiir alle Fille (Hinzufiigen,
Andern) gleichen Eingabemaske erfolgt. Die Ausgabe geschieht in Form eines graphischen
Raumplans, wie er bisher auch auf Papier erstellt wurde.

Beim Hinzufiigen oder Andern von Veranstaltungen werden Konflikte (z.B. doppelte
Raumbelegungen oder nicht ausreichende Technik) vom Raumplaner erkannt. Tritt solch
ein Fall auf, so erhélt der Benutzer die Moglichkeit, einen passenden Raum suchen zu lassen.
Ein Horsaalplan kann automatisch generiert, und ausgedruckt werden. Die Implementierung
erfolgte in Java. Zur Verwaltung aller benétigten Daten (Rdume und Veranstaltungen mit
jeweiliger vorhandener oder benétigter Technik) wurde ein Datenbank-Schema fiir das Da-
tenbanksystem mSQL entwickelt.
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Zusammenfassung

Code Analysis of PROLOG Programs CAPP erkennt einfache Fehlerklassen allgemeiner Art.
Aber der wesentliche Teil des CAPP Systems wurde im PROLOG implementiert und es iibepriift
automatisch die sogenannte Links-Termination eines Logikprogramms: Gegeben ein Programm
und eine Abfrage, antwortet das System entweder, dass die Abfrage terminiert, oder dass Nict-
terminierung vorkommen kann. Der Algorithmus, der durch das System eingesetzt wird, besteht
aus drei Hauptteilen: Instantiierungsanalyse, Erzeugung der Regelgraphen und Aufbau der Ab-
leitungspaare, entsprechend dem Programm und der Abfrage. Der Algorithmus wurde an vielen
in der Literatur vorkommenden Beispielen getestet und in das IDTS-System integriert. '

1 Einleitung

Das Ziel der Entwicklung von CAPP (Code Analysis of PROLOG Programs) war die Erstellung eines
Systems zur statischen Codeanalyse von PROLOG-Programmen zur Ergénzung und Unterstiitzung
des IDTS-Systems ([7]). IDTS ist ein interaktives System zum dynamischen Testen und Debuggen
von PROLOG-Programmen.

CAPP untersucht und erkennt einfache Fehlerklassen allgemeiner Art. AuBerdem beinhaltet CAPP
ein Instantiierungs- und Terminierungsanalysemodul. Die Instantiierungsanalyse ermittelt Modus-
Informationen, die angeben, welche Instantiierungen eines Préidikats moglich sind. Die Terminie-
rungsanalyse versucht die Terminierung eines PROLOG-Programms aus einer gegebenen Startanfra-
ge nachzuweisen. Die wesentlichen Strukturen dieser Analyse bilden dabei die Regelgraphen, sowie
die daraus ableitbaren Abbildungspaare. Anhand eines Terminierungstests, der fiir alle Abbildungs-
paare durchgefiihrt wird, kann entschieden werden, ob ein gegebenes Programm terminiert oder ob
moglicherweise Nichtterminierung vorliegt.

Die Analyseverfahren basieren auf der Arbeit von Lindenstrauss und Sagiv ([8]) aber beide konnen
verbessert werden: Durch ein top-down-Verfahren, bei dem die Information, gegeben durch das In-
stantiierungsmuster der Startanfrage, mitverwendet wird, kann die Instantiierungsanlyse beziiglich
der Effizienz verbessert werden. Ein Effizienzgewinn der Terminierungsanalyse kann durch die Ein-
schrinkung der zu erzeugenden Abbildungspaare auf rekursive Abbildungspaare erreicht werden.

Die Entwicklung des Systems ist noch nicht abgeschlossen. Erste Tests werden in diesem Artikel
schon prisentiert, aber wir brauchen ausfiihrlichere Tests, um iiber die Michtigkeit und Geschwin-
digkeit im Vergleich mit anderen Systemen etwas sagen zu konnen. Ein resultat der Tests ist, dass bei
Unterprogrammen, bei denen die Herleitung von GréBenbeziehungen innerhalb der Atome (Inference
of Constraints) durchgefiihrt werden muss, die Terminierungsanalyse zu keinem Ergebnis kommt.

In Kapitel 2 wird zunichst das Verfahren vorgestellt, mit dem Programme auf Terminierung hin
iberpriift werden konnen Im darauffolgenden Kapitel 3 wird unser Verbesserungsvorschlag beschrie-
ben. In Kapitel 4 werden einige Textergebnisse vorgestellt. Die Komplexitidt und frithere Arbeiten
werden im Kapitel 5 behandelt. Das abschlieBende Kapitel 6 fasst die wesentlichen Ergebnisse dieser
Arbeit zusammen.

IDiese Arbeit wurde von dem Stipendium Bayerischer-Habilitationsforderpreis1999 unterstiitzt.
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2 Terminierungsanalyse

Dieses Kapitel beschreibt ein Terminierungsverfahren, das bei gegebenem Programm P und Startan-
frage O die Terminierung von P fiir Q nachweist, oder ausgibt, dass P fiir O moglicherweise nicht
terminiert. Die grundsitzliche Idee dieses Terminierungsverfahrens basiert auf dem Nachweis, dass
gewisse Argumente, die ausreichend instantiiert sind, beziiglich einer gegebenen Norm groflenméaBig
abnehmen. Mit den verschiedenen Moglichkeiten, wie man eine Norm definieren kann, beschiftigen
wir uns nicht ndher, wir verwenden die von Lindenstrauss und Sagiv definierte Term-Norm. Mehr
davon kann man in [1], [10] und [3] nachlesen.

In dem ersten Abschnitt dieses Kapitels werden die notwendigen Definitionen gegeben, die fiir
die Terminierungsanalyse von grundlegender Bedeutung sind. Von Abschnitt 2.2 bis Abschnitt 2.6
wird dann die eigentliche Terminierungsanalyse beschrieben.

2.1 Vorbereitende Definitionen und Begriffe

Definition 1 Sei B ein SLD-Ableitungsbaum. Auf den Knoten von B wird eine Relation > wie folgt
definiert: g1,...,8, > r1,...,m, wenn r; aus g; durch einen Resolutionsschritt gewonnen wird. Der
transitive Abschluss von = wird als =" bezeichnet. Im Falle g1,...,g, =" r1,...,r, bezeichnet man
das Paar (g1, r1) als Ableitungspaar.

Anschaulich besteht ein Ableitungspaar aus zwei Zielen G| und G;, wobei G, durch Anwendung
von PROLOG-Ableitungen aus G entsteht. Ableitungspaare stellen also PROLOG-Ableitungen dar.
Eine notwendige Bedingung fiir die Nichtterminierung eines PROLOG-Programms beziiglich einer
Anfrage ist, dass der dazugehorige SLD-Baum einen unendlichen Ast besitzt. Man kann nun einen
Terminierungstest so definieren, dass der SLD-Ableitungsbaum zu einem gegebenen Programm und
einer Anfrage genau dann endlich ist, wenn jedes erzeugbare Ableitungspaar diesen Terminierungs-
test erfiillt. Das Problem, das sich dabei ergibt, ist, dass unendlich viele Ableitungspaare vorkommen
konnen. Die Terminierungsanalyse erzeugt nun abstrahierte Ableitungspaare, so dass sich eine end-
liche Menge ergibt. Diese endliche Menge kann dann auf Terminierung iiberpriift werden. Wichtig
ist hierbei, dass die Information, die fiir die Terminierung notwendig ist, durch die Abstraktion nicht
verloren geht, und es somit ausreicht die endliche Menge der abstrahierten Ableitungspaare auf Ter-
minierung hin zu testen.

Als néchstes wird der Begriff ausreichend instantiiert definiert, was fiir die gesamte Terminie-
rungsanalyse von Bedeutung ist, da der Nachweis der Terminierung nur an den Argumenten erfolgt,
die beziiglich einer symbolischen Term-Norm ausreichend instantiiert sind. Deswegen miissen wir
zuerst die symbolischen Term-Norm definieren.

Definition 2 Sei T = f(ty,...,t,) ein Term, dann wird die symbolische Term-Norm von 7 definiert
durch | f(t1,... t0) |i==c+ X a || t; || mit ¢,a; positive Konstanten.
Fiir Variablen definiert man || X [|:= X

Definition 3 Ein Term T ist beziiglich einer symbolischen Term-Norm ausreichend instantiiert (ai),
wenn || T || einen Zahlenwert ergibt, sonst ist 7' nicht ausreichend instantiiert (nai).

Example 1 Wir erhalten die Term-Norm, die fiir einen Grundterm als die Summe der Stelligkeit
seiner Funktoren definiert werden kann, indem wir fiir jedes f/n c =n, a; = ...a, = lwdhlen. So ist
zum Beispiel ist die Term-Norm von 77 =£ (g (X, X,Y) ,X) 5+3X+Y,von Th=p (X,Y) 24+ X+Y
und von T3=p (X, Y) 1. Fiir die Terme T}, 7> und T3 gilt: 71 und 7> sind nai und 75 ist ai.
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2.2 Instantiierungsanalyse

Mit Hilfe der Instantiierungsanalyse gewinnt man Informationen beziiglich der Instantiierung der Ar-
gumente eines Pridikats. Diese Information kann in Form eines Instantiierungsmusters dargestellt
werden, das fiir jedes Argument angibt, ob es ausreichend instantiiert ist oder nicht. Eine Klausel mit
dem dazugehorigen Instantiierungsmuster wird dann als Instanzklausel, deren Atome als Instanzen
bezeichnet. Die Instantiierungsanalyse generiert dann fiir jedes Pridikat die entsprechenden Instan-
zen.

Definition 4 Unter einer Instanz versteht man ein Atom atom(argy,...,arg,) mit arg; € {ai,nai}.

Definition 5 Unter einer Instanzklausel versteht man eine Klausel der Form

atomi(argiy,...,arg1,, ) : —atomy(argai,...,argam,)s- - ., AtOMy (AT 1, - . . ,Ar8mpy )-
mit arg; ; € {ai,nai} .

Als néchstes wird der Konsequenz-Operator definiert. Dazu benétigt man die Menge der Instanz-
klauseln zu einem gegebenen PROLOG-Programm. Das Verfahren besteht aus den folgenden zwei
Schritten:

e Fiir jede Klausel C mit n verschiedenen Variablen generiert man 2" Klauseln durch Substitution
der Variablen durch ai und nai.

e Fiir jede der erzeugten Klauseln wird die symbolische Term-Norm fiir jedes Argument berech-

net, wobei man fiir ai bzw. nai folgendes setzt: || ai || = 1 || nai || = X. Jedes Argument wird
dann durch ai ersetzt, wenn dessen symbolische Term-Norm einen Zahlenwert ergibt, sonst
durch nai.

Im folgenden bezeichne C; die Menge aller nach obigen Verfahren erzeugten Instanzklauseln. Der
Konsequenz-Operator 7, wird folgendermalen definiert:

Definition 6 Sei / eine Menge von Instanzen, C; eine Menge von Instanzklauseln. Der Konsequenz-
Operator T, wird definiert durch 7,,(I) = {H | (H : —Ay,...,A,) €CiAVil <i<n:A;€l}.

Algorithm 1 Ermittlung aller Instanzen aus einer Menge von Instanzklauseln

Eingabe: die Menge der Instanzklauseln C;.
Ausgabe: die Menge der Instanzen M.
M :={I € C; | I ist Fakt}; M’ := @; C; := C; - Instanzen-Fakten
WHILE M # M’
M’ : =M
FORI € G DO /#¥¥*1=H: - Ay,...,A, **¥/
IFVi:1<i<mA,eM
THENM :=MUH
END
END

Algorithmus 1 ermittelt alle Instanzen, die aus der Menge der Instanzklauseln herleitbar sind. Die
innere Schleife des Algorithmus realisiert den Konsequenz-Operator. Eine Instanz H wird zur Menge
M hinzugefiigt, wenn sie Kopfatom einer Instanzklausel ist, deren Rumpfatome in M enthalten sind.
M enthélt zunéchst nur die Instanzen, die Fakten darstellen. Der Algorithmus terminiert, wenn keine
weiteren Instanzen durch den Konsequenz-Operator gefolgert werden kénnen. Die Terminierung des
Algorithmus ist gesichert, da die Menge aller Instanzen endlich ist, und ein Fixpunkt existiert. Dieser
entspricht nach Ablauf des Algorithmus der Menge M.
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2.3 Regelgraphen

Regelgraphen stellen die wesentlichen Strukturen zur Terminierungsanalyse dar. Jeder PROLOG-
Regel kann ein solcher Regelgraph zugeordnet werden. In diesem Abschnitt folgen zunéchst die not-
wendigen Definitionen. Im ndchsten Abschnitt wird dann gezeigt, wie aus den Regelgraphen gewisse
Untergraphen erzeugt werden, die gewisse Kriterien erfiillen miissen, damit die Terminierung garan-
tiert werden kann. Im folgenden bezeichne R eine PROLOG-Regel.

Definition 7 Sei R eine Regel eines PROLOG-Programms. Ein Regelgraph ist ein gerichteter, ge-
wichteter Graph G = (V, E) mit endlicher Punktemenge V und Kantenmenge £ CV x V.

Die Punkte von G entsprechen den Argumentpositionen aller Atome von R. Nj bezeichne die sym-
bolische Term-Norm eines Arguments, dessen Argumentposition dem Punkt Vj in G entspricht, dann
gilt fiir die Kantenmenge E:

(Vi,V;) € E, wenn N; < N;

Kanten verbinden also Punkte, deren entsprechende Argumente in R beziiglich der symbolischen
Term-Norm vergleichbar sind. Aus dieser Definition ergeben sich auch ungerichtete Kanten zwischen
Punkten, deren entsprechende Argumente beziiglich der symbolischen Term-Norm gleich sind, das
heilt wenn N; = N; gilt.

Ungerichtete Kanten besitzen kein Gewicht, fiir gerichtete Kanten ergibt sich das Gewicht durch
die Normdifferenz der entsprechenden Argumente in R.

Die Punkte eines Regelgraphen G sind entweder schwarz oder weill gefirbt. Diese Farbung der
Punkte spiegelt die Instantiierung der in der Regel R entsprechenden Argumente wider. Ein Punkt
V eines Regelgraphen ist genau dann schwarz gefirbt, wenn das dem Punkt V' entsprechende Argu-
ment in R ausreichend instantiiert ist, sonst ist Vweil} gefirbt. Zwei weitere Behauptungen kann man
einfach nachweisen:

¢ Sind zwei Punkte eines Regelgraphen durch eine ungerichtete Kante verbunden, so besitzen sie
die gleiche Farbung.

e Ist ein Punkt V; eines Regelgraphen schwarz gefirbt und existiert eine gerichtete Kante von V;
zu einem Punkt V;, so muB auch V; schwarz gefirbt sein.

Weitere Kanten gewinnt man durch den transitiven Abschluf} mit Hilfe zweier Regeln zur Herlei-
tung von Kanten:

e Regel 1: Eine ungerichtete Kante (V;, V;) wird zu E hinzugefiigt, wenn

e Regel 2: Eine gerichtete Kante (V;, V;) wird zu E hinzugefiigt, wenn ein Pfad von V; nach V;
mit Gesamtgewicht G > 0 existiert.

Zu den Regeln ist anzumerken, dass eine gerichtete Kante mit dem Gewicht w auch in Gegenrichtung
mit Gewicht —w durchlaufen werden kann.

2.4 Ableitungspaare

Ableitungspaare werden aus Untergraphen eines Regelgraphen gewonnen. Sie bilden diejenigen Struk-
turen, an denen die Terminierung festgestellt werden kann. Es folgt zunichst die Definition:
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Definition 8 Sei R eine PROLOG-Regel, und G der dazugehérige Regelgraph, dann ist ein Ablei-
tungspaar ein Untergraph von G, dessen Punktemenge auf die Argumentpositionen des Kopfatoms
von R und eines Rumpfatoms von R beschrinkt ist. Die dem Kopfatom entsprechenden Punkte werden
als Domain des Ableitungspaares, die restlichen Punkte als Range bezeichnet. Die Kanten eines Ab-
leitungspaares ergeben sich aus den Kanten des Regelgraphen mit Ausnahme von gerichteten Kanten
die zwei weille Punkte verbinden.

Aus der Definition 8 geht hervor, dass aus einer Regel R mit n Rumpfatomen n Ableitungspaare
gewonnen werden konnen.

Wie schon in Kapitel 2.1 erwidhnt wurde, stellen reale Ableitungspaare PROLOG-Ableitungen
dar. Bisher wurde lediglich gezeigt, wie Ableitungspaare aus einer Regel gewonnen werden. Um
PROLOG-Ableitungen vollstindig darzustellen, miissen diese Ableitungspaare komponiert werden:

Definition 9 Zwei Ableitungspaare AP; und AP, sind komponierbar, wenn der Range von AP; gleich
dem Domain von AP, ist, und deren Priadikatnamen iibereinstimmen. Sind zwei Ableitungspaare AP,
und AP, komponierbar, so ergibt sich das komponierte Ableitungspaar AP, = AP, o AP, aus dem
Domain von AP; und dem Range von AP,. Die Kanten von AP, ergeben sich aus dem transitiven
Abschluss der entsprechenden Kanten aus AP; und AP;.

Jetzt sind wir so weit, dass wir die Menge aller erzeugbaren Ableitungspaare bilden konnen:
Man erzeugt zunichst alle Ableitungspaare Pg, die aus allen Regelgraphen gebildet werden konnen.
Diese Ableitungspaare werden unter Abschluss komponiert, wobei sich eine weitere Menge Pc von
Ableitungspaaren ergibt. Pgr U Pc ergibt dann die Menge aller erzeugbaren Ableitungspaare.

2.5 Terminierungstest

In diesem Abschnitt wird ein Terminierungstest definiert, der fiir alle erzeugbaren Ableitungspaare
eines Programms P erfiillt sein muf}, damit die Terminierung von P garantiert werden kann. Der
Terminierungstest verlangt, dass es fiir jede rekursive PROLOG-Regel eine ausreichend instantiierte
Argumentposition gibt, dessen Argument beziiglich der symbolischen Term-Norm zwischen zwei
Aufrufen dieser Regel abnimmt.

Definition 10 Sei AP = (V,E) ein Ableitungspaar, wenn Domain and Range identisch sind, dann
kann man ein variantes Ableitungspaar AP, = (V,E) erzeugen mit E' = EUE,, wobei E, = {(V;,V;) |
(Vi,Vi) €E A (V;,V}) € E A Vi und V; liegen nicht beide zugleich in Domain oder Range, V; und V;
entsprechen Knoten der selben Argumentposition in Argumentpaar}. Die Menge E, und die Menge
der ungerichteten Kanten aus £ bilden zusammen die Menge der zirkuldren Kanten.

Fiir den folgenden Terminierungstest gilt:
e zirkuldre Kanten besitzen das Gewicht 0.
o gerichtete Kanten diirfen nicht in Gegenrichtung durchlaufen werden.

e ein positiver Zyklus ist ein Zyklus, bei dem mindestens eine gerichtete, nicht zirkuldre Kante
ein Teil dieses Zyklus ist.

Der Terminierungstest lautet: Ein variantes Ableitungspaar AP, erfiillt den Terminierungstest,
wenn AP, einen positiven Zyklus enthélt, und in diesem Zyklus jede zirkuldre Kante von Range nach
Domain durchlaufen wurde.
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2.6 Das Verfahren

Das Verfahren bekommt als Eingabe ein PROLOG-Programm P und eine Anfrage Q in instantiierter
Form, das heiflt die Argumentpositionen dieser Anfrage sind entweder ai oder nai. Der erste Schritt
des Verfahrens besteht darin, fiir jede Regel aus P, deren Pridikatname mit Q {ibereinstimmt, einen
Regelgraphen zu erstellen. Sei nun R eine solche Regel:

atomg(...) : —atomy(...),...atonmy(...).

Der zu R erstellte Regelgraph RG besitzt zunédchst nur weille Punkte. Farbe im Regelgraph RG
die dem Kopfatom atom;(...) entsprechenden Punkte gemiB der Instantiierung von Q. Mit Hilfe
der Regeln aus Abschnitt 2.3 werden dann neue Kanten erzeugt und, wenn moglich, weitere Punkte
schwarz geférbt. Fiir jedes i mit 2 < i < m und fiir jedes j mit 2 < j < i tue man folgendes:

e Aus den Instanzen, die die Instantiierungsanalyse fiir das Priddikat atom; erzeugt, wihle man
diejenige Instanz I, dessen Argumentpositionen ai sind, wenn die diesen Argumentpositionen
entsprechenden Punkte schwarz gefirbt sind.

e Firbe dann die Punkte von atom; gemil} der Instantiierung von /.
e Firbe aufgrund von Abschnitt 2.3 weitere Punkte von atom;.

Aus dem so entstandenen Regelgraph konnen dann die m — 1 Ableitungspaare gewonnen werden.
Auf alle erzeugten Ableitungspaare wird dann der Terminierungstest angewandt. Erfiillt mindestens
ein Ableitungspaar diesen Test nicht, so bricht das Verfahren ab und meldet, dass P moglicherweise
nicht terminiert. Erfiillen alle Ableitungspaare den Terminierungstest, so werden durch Komposition
neue Ableitungspaare erzeugt, auf die ebenfalls der Terminierungstest angewandt wird.

Algorithm 2 Terminierungsverfahren

Eingabe: ein PROLOG-Programm P und eine Startanfrage Q.
Ausgabe:Die Antwort P terminiert beziiglich der Startanfrage Q, falls die Terminierung
von P nachgewiesen werden konnte, sonst terminiert P moglicherweise nicht.
Alte_Paare = f; Alle_Anfragen = {Q}; Test_Anfragen = {Q}
WHILE Test_Anfragen # ) DO
Anfragen = Alle aus der Menge Test_Anfragen erzeugbaren Anfragen
Paare = Alle aus der Menge Test_Anfragen erzeugbaren Paare
Fiihre Terminierungstest fiir alle Paare durch
Test_Anfragen = Anfragen - Alle_Anfragen
Alle_Anfragen = Alle_Anfragen U Anfragen
Neue_Paare = Paare - Alte_Paare
WHILE Neue_Paare # ) DO
Komponierte_Paare = {P1 o P, | P; € Alte_Paare, P, € Neue_Paare}
U{Pi o P, | P| € Neue_Paare, P, € Alte_Paare} U{P, o P; | P| € Neue_Paare, P, € Neue_Paare}
Fiihre Terminierungstest fiir alle komponierten Paare durch
Alte_Paare = Alte_Paare U Neue_Paare
Neue_Paare = Komponierte_Paare - Alte_Paare
END
END

Der Range eines Ableitungspaares zusammen mit dem dazugehdrigen Pridikatnamen bildet eine
neue Anfrage in instantiierter Form. Fiir jede neue Anfrage, die aus den erzeugten Ableitungspaaren
gewonnen werden, wird das Verfahren erneut aufgerufen, woraus sich mogliche neue Regelgraphen,
Ableitungspaare und Anfragen ergeben. Das Verfahren terminiert, wenn keine weiteren Anfragen
mehr erzeugt werden konnen. Haben alle Ableitungspaare den Terminierungstest erfiillt, so terminiert
P.
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Das Terminierungsverfahren wird durch den Algorithmus 2 beschrieben. Im Algorithmus 2 wer-
den die Ableitungspaare als Paare bezeichnet, o stellt die Komposition dar. Die duflere Schleife wird
beendet, wenn keine neuen Anfragen mehr erzeugt werden. In der inneren Schleife werden unter
Abschluss alle komponierbaren Ableitungspaare erzeugt. Der Abbruch im Falle, wenn ein Ablei-
tungspaar den Terminierungstest nicht erfiillt, ist im Algorithmus aus Griinden der Ubersichtlichkeit
nicht angegeben.

3 Optimierung der Terminierungsanalyse

In diesem Kapitel werden zwei Moglichkeiten zur Optimierung der Terminierungsanalyse behandelt.

3.1 Erginzung der Instantiierungsanalyse um ein Top-down-Verfahren

Wie in Abschnitt 2.2 beschrieben, erzeugt die Instantiierungsanalyse fiir jede Klausel mit n verschie-
denen Variablen 2" Instanzklauseln. Diese Anzahl kann durch Ausnutzung der Information, die durch
die Startanfrage gegeben ist, durch ein Top-down-Verfahren reduziert werden. Dieses Verfahren wird
anhand des folgenden Programms 2 zur Berechnung von Potenzen beschrieben.

Example 2 Programm zur Berechnung von Potenzen und das teilinstantiertes Programm.

nat (0) . nat (ai) .

nat (s (X)) :-nat(X). nat (ai) :- nat(ai).

plus(0,X,X) :- nat(X). plus(ai,ai,ai) :- nat(ai).
plus(s(X),Y,s(2)) :- plus(X,Y,2). plus(s(X),ai,s(2)) :- plus(X,ai,z).
mal(0,X,0). mal (ai,ai,ai).

mal(s(X),Y,2) :- mal(X,Y,W),plus(W,Y,2Z). mal(s(X),ai,z) :- mal(X,ai,W),plus(W,ai,Zz).
exp(s(X),0,0). exp(ai,ai,ai).

exp(0,s(X),s(0)). exp(ai,ai,ai).

exp(s(N),X,Y) :- exp(N,X,Z),mal(Z,X,Y). exp(ai,ai,¥Y) :- exp(ai,ai,z), mal(Z,ai,Y).

Sei exp(ai, ai, nai) als Startanfrage gegeben, so hat man die Information, dass die ersten beiden
Argumente des exp-Pridikats ausreichend instantiiert sind. Betrachtet man die Regel des exp-Pridi-
kats, so ergibt sich daraus, dass die Variablen (N,X) an den ersten beiden Argumentpositionen des
Regelkopfes ausreichend instantiiert sind. Dies gilt natiirlich fiir die gesamte Regel, und somit kénnen
die Variablen N und X in dieser Regel durch ai ersetzt werden. Argumente, die schon ausreichend
instantiiert sind, werden ebenfalls durch ai substituiert. Die resultierende exp-Regel sieht dann fol-
gendermal3en aus:

exp(ai, ai, Y) :- exp(ai, ai, Z), mal(Z, ai, Y)

Fiir diese Regel miissen jetzt statt 16 nur noch vier Instanzklauseln erzeugt werden. Diese Varia-
blensubstitution wird nun mit den Rumpfatomen als Anfragen fortgesetzt, dabei werden die Argumen-
te an den Argumentpositionen, an denen nicht substituiert wurde, als nai betrachtet. Beispielsweise
gewinnt man aus obiger exp-Regel die neue Anfrage mal(nai, ai, nai). Substitution innerhalb der
mal-Regel ergibt:

mal(s(X), ai, Z) :- mal(X, ai, W), plus(W, ai, Z)

Die Substitution wird fiir jede Klausel eines Pridikats entsprechend der gegebenen Anfrage durch-
gefiihrt. Das Verfahren endet, wenn keine neuen Anfragen mehr erzeugt werden. Als Ergebnis dieses
Verfahrens erhdlt man ein teilinstantiiertes Programm, bei dem einige Argumente durch ai substi-
tuiert wurden. Beispiel 2 zeigt das teilinstantiierte Programm zur Berechnung von Potenzen nach
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Durchfiihrung des Verfahrens. Fiir dieses teilinstantiierte Programm miissen nur noch 22 Instanzklau-
seln erzeugt werden, wohingegen es im urspriinglichen Programm 51 Instanzklauseln wéren.

3.2 Einschrinkung der Anzahl der zu erzeugenden Ableitungspaare

In diesem Abschnitt wird eine Verbesserung der Terminierungsanalyse beschrieben, die durch Ein-
schrinkung der Anzahl der Ableitungspaare, die erzeugt werden miissen, erreicht wird.

Definition 11 Ein Prddikat-Abhdngigkeitsgraph ist ein gerichteter Graph dessen Knoten Pridikate
eines Programms darstellen und der fiir jede Regel H : —Bj,...,B, und jedes i mit 1 <i < n eine
Kante besitzt, die von A zu B; fiihrt.

Der Graph aus Abbildung 1 besitzt zwei starke Zusammenhangskomponenten. Die erste besteht
aus dem Teilgraph, der aus den Knoten a, b, d, ¢ und den dazugehdrigen Kanten gebildet wird,
die zweite starke Zusammenhangskomponente besteht nur aus dem Knoten c. Befinden sich zwei
Knoten in unterschiedlichen starken Zusammenhangskomponenten, zum Beispiel die Knoten » und
¢ aus Abbildung 1, so gibt es keinen Pfad, der vom Knoten b nach ¢ und wieder zuriick zu Knoten
b fiihrt. Da die Knoten Prédikate darstellen, bedeutet dies, dass, sobald Pridikat ¢ aufgerufen wird,
kein Pridikat aus der ersten starken Zusammenhangskomponente mehr erreichbar ist. Somit wird
klar, dass es fiir den Terminierungsnachweis ausreicht, diejenigen Ableitungspaare zu testen, deren
Domain und Range innerhalb der selben starken Zusammenhangskomponente liegen.

Definition 12 Ein Ableitungspaar heilit rekursiv, wenn die Pridikate des Domain und des Range zur
selben starken Zusammenhangskomponente des Priadikat-Abhingigkeitsgraphen gehoren.

Example 3 Pridikat-Abhingigkeitsgraph von einem einfachen Programm

:- b, c. /\

a
v
b :- d. c
. i
d
d :- b, e. ¢
e :- a. €

Abbildung 1: Priadikat-Abhéngigkeitsgraph

Fiir den Terminierungsnachweis geniigt es, rekursive Ableitungspaare zu erzeugen, was die An-
zahl der zu untersuchenden Ableitungspaare reduziert und das Verfahren effizienter macht.

4 Testresultate

Dieser Abschnitt gibt einen Uberblick iiber die getesteten Programm sowie die Effizienz des Termi-
nierungsverfahrens.

In Tabelle 2 sind die Ergebnisse ldngerer und komplexerer Programme angegeben. bid ist Teil
eines Bridge-Programms, plan und blocks sind Programme zum Losen des Blockwelt-Problems,
bei denen durch Backtracking Nichtterminierung auftreten kann. browse und vangelder sind
reine Test beziehungsweise Benchmark-Programme. mmatrix ist ein Programm das Matrizenbe-
rechnungen durchfiihrt. color map lost das Karten-Farbungsproblem und credit ist ein kleines
Expertensystem zur Bewertung von Kreditantrigen. Die Zeit ist in Sekunden angegeben. Das Verfah-
ren kommt in allen zum korrekten Ergebnis.
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Programm | Anzahl der Fakten | Anzahl der Regeln | Ref. | Startanfrage Zeit | Ausgabe
bid 24 26 [3] bid(ai, nai, nai, nai) 5 T
blocks 12 5 [9] tower(ai, ai, ai, nai) <1 N
browse 4 25 [3] main 25 N
color_map 7 6 [1] test_color(ai, nai) 3 T
credit 33 24 [13] | credit(ai, nai) 3,5 T
mmatrix 7 8 [3] mmultiply(ai, ai, nai) <1 T
trans_m(ai, nai) <1 N
plan 12 17 [13] | transform(ai, ai, nai) 1,5 N
vangelder 1 10 - q(ai, ai) 1,5 T

Abbildung 2: Testergebnisse komplexerer Programme.

S Komplexitit und friihere Arbeiten

Die Laufzeit des Algorithmus ist exponentiell abhiingig von der maximalen Stelligkeit des Pridikates
in dem Programm, von der maximalen Anzahl der unterschiedlichen Variablen in einer Klauseln und
von der maximalen Anzahl von Atomen in einer Klausel. Zum Beispiel ist die Zeit der Instantiierungs-
analyse, wie sie hier beschrieben wurde, exponentiell in der maximalen Anzahl von unterschiedlichen
Variablen in den Klauseln. Wenn wir uns nur fiir die Terminierung einer Abfrage interessieren, brau-
chen wir nicht die globale Instantiierungsanalyse durchzufiihren. Jedoch sind wir an der Installation
interessiert, in der ein Programm gegeben wird, und dann die Terminierung fiir simtliche mogliche
Abfragen betrachtet wird. Wir erwarten, wenn die maximale Stelligkeit der Pradikate, die maximale
Anzahl der unterschiedlichen Variablen in den Klauseln und die maximale Anzahl der Atome in den
Klausel durch eine relativ kleine Zahl begrenzt ist, dass der Algorithmus nahezu linear in der Linge
des Programms arbeitet.

Die Terminierungsanalyse von PROLOG Programmen wurde in den letzten Jahren intensiver
erforscht. Systeme fiir eine automatische Terminierungsanalyse werden z.B. in [2], [10] und [14]
vorgeschlagen. Methoden und Techniken fiir die Priifung der Terminierung werden in [1], [5], [6]
und [15] behandelt. In den fritheren Arbeiten wurden verschiedene Arten von Normen vorgeschlagen.
Dieses System benutzt eine allgemeinere Norm als frithere und aus diesem Grund hoffen wir, dass es
Programme analysieren kann, die friiher nicht behandelbar waren.

Die Ableitungspaarmethode, die in diesem Papier verwendet wird, ist eine optimierte Erweite-
rung zu den allgemeinen Logikprogrammen, die von Sagiv ([12]) eingefiihrt werden. Seine Methode
wird fiir DATALOG-Programme mit endlosem EDB verwendet. Es benutzt jedoch die Annahme, dass
jede Variable im Kopf einer Klausel auch im Rumpf erscheint. Die Anwendung auf Logikprogram-
me dieses Algorithmus basiert auf der Beobachtung in [11], dass Logikprogramme in DATALOG-
Programme umgewandelt werden konnen, so dass, wenn die Abfrage des DATALOG-Programms
terminiert, die Abfrage zum PROLOG-Programm es auch tut. Die schwere Einschrnkung kann hin-
sichtlich des Auftretens von Variablen im Kopf einer Klausel wurde in diesem Artikel durch die
Instantiierungsanalyse iiberwunden, entsprechend den Ideen der abstrakten Interpretation von [4].

6 Zusammenfassung

Das Ziel war die Erstellung eines Systems zur statischen Codeanalyse von PROLOG-Programmen
zur Unterstiitzung des /DTS-Systems. Dabei wurden verschiedene einfache Fehlerklassen erkannt.
Den Schwerpunkt bildete die Terminierungsanalyse sowie die Instantiierungsanalyse. Die Instan-
tilerungsanalyse basiert auf einem Bottom-up-Verfahren, bei dem aus einer gegebenen Anfrage in
instantiierter Form alle moglichen Instanzen erzeugt werden. Durch ein Top-down-Verfahren kann
die Instantiierungsanalyse beziiglich der Effizienz verbessert werden. Anhand eines Terminierungs-
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tests, der fiir alle Ableitungspaare durchgefiihrt wird, kann entschieden werden, ob ein gegebenes
Programm terminiert oder ob moglicherweise Nichtterminierung vorliegt. Durch die Einschrinkung
der zu erzeugenden Ableitungspaare auf rekursive Ableitungspaare kann ein Effizienzgewinn der
Terminierungsanalyse erreicht werden. Um das zu beweisen und auflerdem zu zeigen, welche termi-
nierenden Programme nicht erkannt werden und einen Vergleich mit anderen existierenden Ansétzen
ziehen zu konnen, ist noch ein ausfiihrlicherer Testprozess durchzufiihren.
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Slicing zur Fehlersuche in (Constraint-) Logikprogrammen

Stefan Kral, Fred Mesnard, Ulrich Neumerkel
Technische Universitdt Wien, Université de la Réunion

Zusammenfassung

Wir stellen drei Verfahren zur Fehlersuche in Logikprogrammen vor, die durch Slicing-
Techniken den fiir ein unerwartetes Phinomen verantwortlichen Bereich einschrénken. Als
Erkldrung des Fehlers wird ein Programmfragment (slice) erzeugt, das modifiziert werden
mufS, um den Fehler zu beheben. Im Gegensatz zu den iiblichen Techniken zur Fehlersuche
(Tracing und deklaratives Debugging [6]) benttigt unser Ansatz keinerlei Interaktion mit
dem Benutzer. Er ist daher besonders fiir Anfinger geeignet und wurde in eine Program-
mierumgebung integriert. Da unser Ansatz ohne den iiblichen Begriff des Beweisbaumes
auskommt, eignet er sich auch zur Fehlersuche von Constraint-Programmen. Insbesonders
kann auch die Ursache fiir das Scheitern eines Zieles in Constraint-Programmen lokalisiert
werden.

Beim Erlernen einer Programmiersprache nimmt die Fehlersuche einen prominenten Platz
ein. Durch sie kann im Idealfall das Verstdndnis der Eigenschaften einer Programmiersprache
vertieft werden. Bei Logik-Programmiersprachen wie Prolog sind die gegenwirtigen Techni-
ken zur Fehlersuche jedoch kaum geeignet, das Sprachverstindnis zu férdern. Die iiblichen
Techniken beruhen darauf, den Programmablauf in einer —gelegentlich etwas gerafften, aber
letztlich noch immer prozeduralen Form— darzustellen. Derartige Ansétze eignen sich kaum,
ein vertiefendes Verstédndnis der deklarativen Eigenschaften zu férdern.

Das von Shapiro entwickelte Algorithmic Debugging [6] versucht, die Fehlerursache unter
Zuhilfenahme eines Orakels einzugrenzen. Dabei nimmt meist der Benutzer die Rolle des Ora-
kels ein, das entscheidet, ob Ziele im Ableitungsbaum wahr sein sollen oder nicht. Die Rich-
tigkeit der Diagnose hingt also hier von Richtigkeit der Benutzerantworten ab. Gerade bei
Anféngern ist es naheliegend, daf} nicht alle Antworten fiir das Orakel richtig sein werden. Zur
eigentlichen Fehlersuche gesellt sich so die Fehlersuche im Diagnoseprozess. Zudem sind viele
der zu beantwortenden Fragen sehr komplex und schwer zu lesen. Bei Constraint-Systemen,
die keine vollstdndigen Gleichungsloser besitzen, ist eine lesbare Darstellung ausgeschlossen.
Im Gegensatz dazu benétigen unsere Verfahren keinerlei zuséitzliche Benutzereingabe. Die
erzeugten Erklirungen werden direkt aus dem gegebenen Programm und einer Anfrage er-
zeugt.

Die drei vorgestellten Verfahren basieren auf einigen (informellen) Lesarten [2], die iiber
die allgemein iibliche Trennung zwischen deklarativer und prozeduraler Sichtweise hinausge-
hen. Insbesonders wurde die deklarative Lesart verfeinert, um ihre analytische Erklirungs-
kraft zu steigern. Die Grundidee beruht darauf, nur ein gewisses Fragment eines Programms
auf einmal zu betrachten. Gegenwértig werden solche Programmfragmente durch zwei zuein-
ander komplementére Transformationen erhalten: durch Generalisierung und Spezialisierung.
Bei der Generalisierung werden Klauseln durch Wegstreichen eines Ziels verallgemeinert. Bei
der Spezialisierung kommt ein neues Ziel zu einer Klausel hinzu. Ist dieses Ziel das Ziel fal-
se/0, so kann bei deklarativen Lesarten die gesamte Klausel, bei prozeduralen Lesarten, alle
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Ziele hinter dem neu eingefiigten geloscht werden. Ein besonderer didaktischer Vorteil unserer
Lesarten liegt darin, daf} sie sich verhéltnisméBig einfach erkliren lassen. Das Zudecken 148t
sich etwa auch von Hand an der Tafel ohne weitere Hilfsmittel veranschaulichen.

Unsere Verfahren eignen sich fiir pure Logik- und constraintlogische Programme. Bei
der Verwendung von Negation sind unsere Verfahren nur mehr eingeschrinkt einsetzbar.
Prolog-Programme mit Seiteneffekten und anderen auflerlogischen Konstrukten kénnen nicht
analysiert werden. Analog zu Shapiros drei Diagnosen, erkliren auch wir die Fehlerfille Un-
erwartetes Scheitern, Unerwartete Losung und Nichttermination.

Unerwartetes Scheitern

Scheitert eine Anfrage unerwarteterweise, so ist das dazugehorige Programm zu speziell defi-
niert. Scheitert nun auch eine Verallgemeinerung des Programms, muf} sich bereits in dieser
Verallgemeinerung ein Fehler befinden. Wir betrachten derzeit nur Verallgemeinerungen, die
durch das Loschen von Zielen in Regeln entstehen, da bei komplexeren Verallgemeinerungen
die textliche Entsprechung nicht mehr offensichtlich ist. Unser Verfahren versucht, minimale
scheiternde Fragmente zu finden, bei denen durch jede weitere Verallgemeinerung die Anfrage
erfiillt ist.

Das erzeugte Programmfragment redu-

¢ bruder_von(B, P). ziert das Programm auf einen kleinen Be-

m?nnl}ch(franz_I). reich, in dem sich zumindest ein Feh-

bruder_von(B, P) ¢ ménnlich(josephII). ler befinden muf. Im angefithrten Bei-
* e ménnlich(leopold_IT). . N

* ety spiel konnten neben der offenbar fehler-

* m7 weiblich(maria_th). haften Definition von bruder_von/2 auch

méinnlich(V), die Priddikate minnlich/1 und weiblich/1

* rac=onRt, TR —vongosephmara—t —bei entsprechender Interpretation der

oo by, B

vorgosepi, renz—t-  Pradikatsnamen— zu speziell definiert
=vomreopora—t-mar ety gein. Auch die Anfrage selbst konnte der
Welbh(}h(V). KR =VOTCoOPOota=tE; Tzt - eigentliche Fehler sein.

RO =vOoH{F vt ], oSS

In rekursiven Programmen terminieren viele durch * erhaltene Verallgemeinerungen nicht.
Um solche Fragmente moglichst zu umgehen, verwenden wir eine constraintbasierte Termi-
nationsinferenz [1], die im Gegensatz zu den iiblichen Terminationsbeweisern, ganze Klassen
von terminierenden Anfragen auf einmal bestimmt. Zudem versuchen wir mit die Anzahl der
tatséichlich probeweise auszufithrenden Fragmente zu minimieren.

Unerwartete Losungen

Ist eine Anfrage, die keine Loésung finden soll- ¢ kind von(K, K).

te, dennoch erfiillt, mufl die Programmdefiniti-

on zu allgemein sein. Das Programm wird ge- FHCG=vOR{OSCpH—t hatathoresia)<—taise.
genwirtig nur durch Einfiigen des Ziels false/0

spezialisiert. Diese Ziele erlauben das Wegstrei-
chen ganzer Klauseln. Detaillierte Erkldrungen
sind textlich nur wesentlich komplexer darstellbar.

Eindvontosepi e rane+——false.
kind_von(leopold_II, leopoldII).
Emc=vontieopotatt —fr ——false.
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Nichttermination

Auch wenn Termination zu den prozeduralen Eigenschaften eines Logik-Programms zdhlt,
lassen auch hier sich analog Programmfragmente erzeugt, die im Falle der existentiellen
Nichttermination des Programms bereits diese Eigenschaft bedingen. Dazu werden an Pro-
grammpunkten Ziele false eingesetzt und wiederum minimale Fragmente erzeugt [5].

+ vorfahre_von(Vorfahre, Nachfahre), false.

VOISR reVOr Vo taire, Nachaire = taise; TRd—vongosephdmaria—theresta = taise.
RN e, )
vorfahre_von(Vorfahre, Nachfahre) + KEd=vontcoporatt leopora L +—false.
vorfahre_von(Person, Nachfahre), false, Emd—vontieoporc i trame i ——false.

Kimd—von{Person Voriahter
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