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分支时态描述逻辑 ALC-CTL及其可满足性判定 
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摘 要 时态描述逻辑是将描述逻辑与时态逻辑相结合后得到的逻辑系统，具有较强的描述能力；但是大部分的时态 

描述逻辑都是将时态算子同时引入到概念和公式中，使得公式可满足性问题的计算复杂度过高。将描述逻辑ALC与 

分支时态逻辑CTL相结合，提出新的分支时态描述逻辑ALC-CTL。该逻辑没有将时态算子用于概念的构造过程，而 

是将时态算子引入到公式的构造中；从分支时态逻辑的角度看，相当于将CTL中的原子命题提升为描述逻辑中的个 

体断言。最终得到的逻辑 系统不仅具有较强的刻画能力，还使得公式可满足性问题的复杂度保持在 EXPTIME-完全 

这个级别。通过将 CTL的 Tableau判定算法与描述逻辑ALC的推理机制有机结合，给出了ALOCTL的 Tableau判 

定算法并证明了算法的可终止性、可靠性和完备性。 
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Abstract As a combination of the description logic and the temporal logic，the tempora1 description logic offers consi- 

derable expressive power．However most of the researches on temporal description 1ogic have concentrated on the case 

where temporal operators occur within concepts and formula．In this setting，reasoning usually becomes quite hard．This 

paper combined standard description logic ALC wi th standard temporal logic CTL and propo sed a new temporal descrip— 

tion logic ALC_ n More precisely，we applied tempora1 operators only to formula not to concepL From the perspec— 

tive of the computational tree logic．it is equivalent that atomic proposition in CTL is promoted to individual assertion in 

ALC This ALC-CTL not only offers considerable expressive power going beyond both ALC and CTL，but also makes 

the satisfiability problem of it tO preserve D(PTIME_comp1ete．Based on a combination of the Tableau algorithm of 

CTL and the reasoning mechanism provided by ALC。this paper presented a Tableau decision algorithm for the 1ogic 

ALC-CTL and proved that this algorithm  is terminating，sound and complete． 

Keywords Temporal description logic，Branching temporal tree logic，Satisfiability problem，Tableau algorithm ， 
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1 引言 

描述逻辑(Description Logic，DL)作为一种知识表示的 

形式化工具，广泛应用于自然语言处理、医学本体的构建等科 

学研究领域。随着 Web3．0时代的来临，以描述逻辑 DL为 

基础的0WL成为了W3C推荐的web本体语言标准，这使 

得描述逻辑得到了更多的关注和更快的发展。描述逻辑 DL 

的主要特点在于具有较强的描述能力 ，同时保证了相关推理 

问题的可判定性，具有有效的推理算法作为支撑_1 ；它的主要 

缺点在于只能表示和推理静态领域的知识。例如网上购物， 

我们希望描述这样一个性质：当用户搜索到自己心仪的商品 

后，商品通过网上银行或者支付宝付款后将从待售状态变为 

支付成功、等待发货状态。该性质中具有时间特点的状态变 

化过程是无法用描述逻辑来刻画的。 

针对这一局限，研究者提出了描述逻辑的多种扩展形式， 

其中时态描述逻辑得到了较多的关注_2。]。时态描述逻辑主 

要是将时态算子加入到描述逻辑中，形成具有二维特征的逻 

辑系统 。目前将描述逻辑与时态逻辑相结合时，绝大部分都 

是将时态算子既作用于概念的构造又作用于公式的构造，这 

样不仅可以对具有时态 内涵的概念进行描述，而且可以对知 

识库的时态特征进行刻画。研究者证明了这类时态描述逻辑 

是可判定的，但是推理复杂度较高，达到了EXPSPACE或者 
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2EXKI'IME的程度。为了降低推理复杂度，Badder等_4]对线 

性时态描述逻辑ALC-LTL进行了限制，即仅允许时态算子 

作用于公式的构造中；分析并证明了该逻辑有效地降低了推 

理复杂度，在一般情况下ALc_LTL可满足性问题为 EXP— 

TIME-完全。但是 Baader的工作是将时态逻辑 L『rL与描述 

逻辑ALC结合，针对分支时态描述逻辑ALC_CTL的研究， 

到目前为止研究者都尚未对时态算子进行约束，从而导致推 

理复杂度较高。所以本文中的一个重点部分就是在原有的 

ALC_CTL基础上对时态算子进行限制，即不允许时态算子作 

用于概念的构造中，给出推理复杂度较低的分支时态描述逻 

辑 ALC-CTI 。 

对于任何一种逻辑问题，我们不仅要研究逻辑本身的一 

些构造方法，更要研究它的模型检测问题与可满足性判定问 

题。对于模型检测问题：Huang等[5]在以描述逻辑 ALC为逻 

辑基础的本体中，利用LTL的过去时态算子刻画本体中所具 

有的特征，通过模型检测技术对多版本本体的演化进行推理； 

Pietro等[6]为了解决 Web服务组合验证问题，用 ALC-CTL 

对问题的性质进行了描述，通过模型检测技术对性质进行验 

证。对于可满足性问题：常亮等_7]在文献[4]的基础上给出了 

舡 C_LTL相应的Tableau推理算法；但是对于本文提出的分 

支时态描述逻辑ALC-CTL而言，还缺少有效的判定算法，所 

以本文中的另一个重点就是以CTL的Tableau判定算法为 

基础，在其中引入 ALC的推理机制，设计出 ALC-CTL在一 

般情况下的Tableau判定算法。 

本文第 1节给出了研究的背景以及本篇论文的研究出发 

点；第 2节给出了分支时态描述逻辑ALC-CTL的具体构造 

方法、语法与语义；第 3节研究了该逻辑 ALC-CTL的Tab- 

leau判定算法；对于Tableau的算法的可靠性、完备性与可终 

止性在第4节中给出了证明；第5节对论文及相关工作进行 

了比较；最后给出了论文的结论。 

， ：：一cEp Ic(户)IR( ，q)I—一 I  ̂l Ex≯l A p l E 

( 

其中P，q6N1，RENR，C、D为概念。此外，可以依次引人形 

女口false、true、 V 、 、 、EF≯、EG≯、AO~、A( u )、E 

( R 以及 A( 等公式，由以下恒等公式表示： 

false~ A—7 true三三]fa1se 

V 一一 (一 ^一 一 一一 V 

A ，i—E)jf EFcp~E(true U 

EG 三三三一 A F’] AG 三三三一 El1_ 

E( 三三三_7A(_7 ^一 A(q~RO)三三三一E(一 ^一 

A( 三三三一E(一 U(一 ^一 )A—EG 

我们将每个一般概念包含公理、概念断言和角色断言都 

称为一个ALC-断言；将每个ALC-断言及其否定形式都称为 

一 个ALC-文字；将每个形如 E( 、一AG 的公式称为存 

在可能性断言；将每个形如A(~oU 、一EG 的公式称为任意 

可能性断言。 

从语义上看，ALC-CTL的解释结构与 CTL的解释结构 

在整体上相似，通过分支将各个状态树形地组织起来；但与 

CTL解释结构不同的是，ALC-CTL解释结构中的每个状态 

不是简单地映射为由原子命题组成的集合，而是映射为描述 

逻辑 ALC的一个解释。 

定义 3 ALC-CTL解释结构是一个 四元组 M一(S，T， 

△，I)，其中： 

(1)S为所有状态的集合； 

(2)眶 S×S，表示状态之间的二元关系，即关系之间的 

相互转换； 

(3)A是解释域； 

(4)函数I对任一s∈S赋予描述逻辑ALC的一个解释I 

(s)一(△，·“ )，其中解释函数 ·“ 满足以下条件 ： 

(i)将每个概念名 G∈Nc解释为 △的某个子集 “’ 

2 时态描述逻辑ALC．cIL (ii)将每个角色名R∈N
R 解释为 △上的某个二元关系 

△ ； 

由于ALC-CTL不允许时态算子应用于概念的构造，因 

此，从时态逻辑的角度看，也可以将ALC_CTL看作是在命题 

分支时态逻辑 CTL中引入描述逻辑ALC的刻画成分之后得 

到的逻辑系统。 

从语法上看，ALC-CTL的主要特点在于将 CTL中的原 

子命题替换为ALC中的一般概念包含公理、概念断言和角色 

断言。具体来说，ALC-CTL的基本符号包括由概念名组成的 

集合 Nc、由角色名组成的集合N ，以及由个体名组成的集 

合Nl；从这些符号出发，通过描述逻辑ALC中的概念构造符 

和分支时态逻辑 CTL中的公式构造符，可以递归地生成 

ALC-CTL的概念和公式。 

定义 1 ALC_cTL中的概念由如下产生式生成： 

C，D：：一G I—ClCuDl VR．C 

其中G∈Nc，RE N尺。此外，可以引入形如 C厂]D和 R．C 

的概念，分别作为一(一Cu—D)和_7(VR．一C)的缩写。 

令 C、D为任意两个概念，R∈NlR，P，g∈NI，则将 CK__D 

称为一般概念包含公理，将 C(p)称为概念断言，将R(p，q)称 

为角色断言。 

定义 2 ALC-CTI 中的公式由如下产生式生成 ： 
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R “ _二△×A； 

(iii)将每个个体名 P ∈NI解释为 △中的某个元素 户 “ 

∈△，并且对于任一状态 ∈S都有pl。 =pl““。 

定义 4 给定任一 ALC_CTL解释结构 M一(S，T，A， 

I)，对 ALC-CTL中概念和公式的语义递归定义如下：首先， 

相对于任一状态 s6 S，将每个概念 C解释为 △的某个子集 

CI“ ；递归定义为： 

(1)(一C)“ ：一△＼C“ ，其中的“＼”为集合差运算； 

(2)(CuD)“ ：一CI“ UD“ ，其中的“U”为集合并运 

算； 

(3)(VR．O“ ：一{z I对于任一 ∈A：如果(z， )∈ 

R ∞，则必然有y6Cl‘。)。 

其次，相对于任一状态 s6S，用M一(S，T，△，I)l一 表 

示公式 在结构M 中的状态s下成立，说明rf是状态的二元 

关系，{s ∈S l(s，s )∈T}递归定义如下： 

(4)(M，s)I—C[D iff ‘ D ； 

(5)(M，s)I—C(声)iff P ∈Cr。 ； 

(6)(M， )I—R(夕，g)iff(夕 ，q“ )6R“ 

(7)(M，s)I=一 iff(M， )l≠ (即公式 在结构M 中的 



状态S下不成立)； 

(8)(M，s)1一  ̂if{(M，s)I一 并且(M，s)l一 

(9)(M，5)l—Ex≯iff存在一个 S 有( ，S )∈T并且 (M， 

St)I一 ； 

(1O)(M，s)l=AFq~iff对任意一条从s出发的路径，总有 

一 个状态s 满足5T*s 并且(M，S )l： ； 

(11)(M，s)I—E(~IJ iff存在一条从 5出发的路径，并 

且存在某个整数愚≥O使得(M，s+ )I一 并且对于任一O≤ 

<惫都有(M，s+ )I一 。 

描述逻辑中的知识库通常由TBox和 Agox组成，其中 

的TBox是由一般概念包含公理组成的有限集合，Agox是由 

概念断言、角色断言以及概念断言和角色断言的否定形式等 

组成的有限集合。在更一般的情况下，描述逻辑中还允许通 

过布尔联结符将一般概念包含公理、概念断言和角色断言组 

织起来，形成布尔知识库[4]。此时，一个最基本的推理问题是 

判断布尔知识库的一致性；即，对于任一布尔知识库 伢，判断 

是否存在描述逻辑的一个解释J一(△，· )使得I J一劣。 

显然，描述逻辑ALC中的每个布尔知识库仅仅是ALC— 

CTL中一个不含有时态算子的公式。相应地，描述逻辑ALC 

中布尔知识库的一致性问题在ALC—CTL中体现为公式的可 

满足性问题。 

定义5 对于ALC-CTL中的任一公式 ，称 是可满足 

的当且仅当存在某个ALC—CTL解释结构M--(S，T，A， )使 

得(M，s)I一 其中5为初始状态。 

公式的可满足性问题是时态描述逻辑ALC-CTL中最基 

本的推理问题。本文将在下一节给出一个具体的Tableau判 

定算法。 

3 A／~-CrL的Tableau判定算法 

在给出算法之前，下面先引人一系列符号和术语。 

首先，为了避免在判定过程中引入公式的多重否定，对于 

任一ALC-CTL公式 ，我们用neg( 表示定义如下的公式： 

如果 不是以“_7”开头的公式，则令neg( ：=_7仍否则，如 

果 形如一 ，则令 neg( ：一仇。 

其次，对于任一ALc_LTL公式 妒，用 sub( 表示由 的 

所有子公式组成的集合，递归定义如下： 

(1)如果 是一般概念包含公理、概念断言或者角色断 

言，则 sub( ：一{ ； 

(2)如果 形如一仇 或者 Ⅸ ≯ 或者 A ，则 sub( ) 

：一{ Usub(~)； 

(3)如果 形如  ̂ 或者 E(仇u仇)，则 sub( ：= 

{ U sub(~)U sub(~)。 

在此基础上，用 ( 表示满足以下要求的最小集合： 

(1) ∈cZ( ； 

(2)如果 ∈cl( ，则 sub( cz( ； 

(3)如果 ∈cl( ，则neg( ∈cl( ； 

(4)如果-7Ex≯1∈cl( ，则 Ax ∈cl( ； 

(5)如果一 l∈cl( ，则 Ex_1仇∈cz( ； 

(6)如果 EG≯1∈cI( ，则 1∈cl( ； 

(7)如果 AC,~ol∈ ( ，则AXAC~I Ecl( ； 

(8)如果一E(仇u )Ecl( ，则Ax E(仇u伫)Ed( ； 

(9)如果— A( u仇)∈以( ，则Ex—A( u仇)Ecl( ； 

(1O)如果一EG 1∈cl( ，则 Ax1]EG 1∈cl( ； 

(11)如果一A l∈cl( ，则 Ex一 G l∈cl( ； 

(12)如果 E( U仇)∈cZ( ，则 隧 E(仇U伫)∈cl( ； 

(13)如果 A(仇U伫)∈ ( ，则 AXA(~U仇)∈cl( 。 

显然，集合cz( 中元素的个数与公式 的长度成线性关 

系，并且 cz( 中每个公式的长度也与公式 的长度成线性关 

系。 

接下来，对于任一ALC-CTL公式 ，将满足以下条件的 

每个集合h~cl( 称为公式 的一个 Hintikka集： 

(1)将 h(s)中所有ALC-文字合取后得到的布尔ALC知 

识库是一致的； 

(2)如果 ∈ ，̂则必然有 neg(q~) 矗； 

(3)如果一_7 ∈ (s)，则必然有 敢∈h； 

(4)如果  ̂ ∈h，则必然有 ∈h并且 2∈h； 

(5)如果__7( ^仇)∈ ，则必然有一 ∈̂ 或者一仇∈h； 

(6)如果一Ex≯ ∈ ，̂则必然有 Aj5(_]仇Eh； 

(7)如果一7觚 ≯1∈ ，̂则必然有 EX--,~∈h； 

(8)如果EG 1 Eh，则必然有 仇∈h并且 G 1∈h； 

(9)如果AG 1∈h，则必然有 仇∈h并且A G 1∈h； 

(1O)如果_7EG ∈ ，则必然有一仇∈h或者 AX__7EG 

∈h； 

(11)如果一AGp Eh，则必然有__7 Eh或者Ex1]AG99 

∈h； 

(12)如果 E( u伫)Eh，则必然有 ∈^或者 ^EXE 

(仇U仇)∈ ；̂ 

(13)如果 A(仇U仇)Eh，则必然有 Eh或者 1̂ AXA 

( U仇)∈ ； 

(14)如果_7E(仇u )∈矗，则必然有．_7伫∈ ，一 ∈h或 

者一仇∈ ，̂Ax E( U )∈h； 

(15~n果一A(仇U仇)∈h，则必然有一伫Eh，_7 ∈h或 

者—-7 ∈h，E _7A( u仇)∈h。 

对于任一集合 r cz( ，如果存在某个集合h使得：r 

，̂h是公式 的一个 Hintikka集，并且不存在公式 的其它 

Hintikka集 使得 r Ch，则称矗是集合r的一个极小完 

全扩展。 

算法 1 对于任一集合 r cZ( )，可以通过以下步骤求 

出其所有极小完全扩展 

(1)令 FE(r)：一D； 

(2)如果将 F中所有 ALC-文字合取后得到的布尔 ALC知识库是一 

致的，并且对于任一公式 ∈r都有 neg(~p1) r，则将 r加入集 

合 FE(F)； 

(3)对于任一集合 hE FE(r)，如果其不是公式 的 Hintikka集，则将 

其从 FE(P)中移出，并应用以下规则之一对其进行扩展 ： 

①一一一规则：如果一一 1∈h并且 1 h，则令h1：=hU{ 1}； 

②^_规则：如果 仇  ̂ ∈h并且{ 1， ) h，则令 hi：=hU{ 1， 

}； 

③_7A一规则：如果一(甲1̂  2)∈h并且-,qol h，则令 hi：一hU 

{__7午1}；如果__7( 1̂  )∈h并且_7 h，则令 h2 ：一hU 

{— }； 

④．7E 规则：如果一D( l∈h并且Ax-7 1 h，则令 h1：一hU 

{Ax一 1)； 

·207 · 



 

⑤一A 规则：如果一Ax牛l∈h并且 Ⅸ 一 l h，则令 hi：一hU 

{Ex一帆}； 

⑥ED规则：如果 EG吼∈h并且 甲1(壬h，既 F』 1 h，则 hi(s)：一h 

U{ ，EXEG~I)； 

⑦A 规则：如果 AC,~I∈h并且 (P1 h，AXAG~ h，则 hi(s)：一 

hU{ l，AXAGpl}； 

⑧一Eu规则：如果一E((D1u(D2)∈h并且一 2 h，一 (壬h，则 h1 

：=hU{__7 2，一 1)；如果一7E(牛1Uqoz)∈h并且一(P2 h，Ax—E 

(~lUqo2) h，贝0 hz：=hU{— 甲2，Ax— E( 1u 2))； 

⑨一Au一规则：如果__7A(午1u 2)∈h并且一 2(壬h，一 l h，则 h1 

：=hU{一 ，一牛1}；如果一A( lu 2)∈h并且一牛2 h，既  

—  A( 1u ) h，贝4 hz：=hU{— 牛2，Ex— A( lu )}； 

⑩一ED规则：如果一EG甲1∈h并且_7 1 h，则hi：=hU{一 1)； 

如果一 1∈h并且 AX—EG 1 h，则 hz ：一h U(AX 

_ 7E( 1}； 

⑩一AG规 则：如果 一AG l∈h并且 一 1 h，则 hi ：一h U 

{一吼}；如果一AG(p1∈h并且Ex—AG ∈h，则 h2：=hU{既  

_7 AG 1 h}； 

⑩EU-规则：如果 E( 1u 2)∈h并且 2 h，则 hi：：hU{ )；如 

果 E(qolUqoz)∈h并且 ExE( 1u 2) h， 1 h，则 hz：一hU 

{E)(E(甲lU 2)，午1}； 

⑩AU_规则：如果 A( 1u )∈h并且 午2 h，则 hi：~--hU{ )；如 

果 A( lu 2)∈h并且 AxA( 1u甲2) h，甲1 h，贝4 hz：一hU 

{AXA( U 2)，甲1)； 

(4)对于上述扩展后得到的任一集合 h ∈{hl，h2)，在 h FE(P)的情 

况下，如果对于任一公式 1∈hr都有 neg(~1) h ，并且将 h 中所 

有 ALC-文字合取后得到的布尔 ALC知识库是一致的，则将 h 加 

入集合 FE(P)； 

(5)反复进行上面的步骤(3)和(4)，直到集合FE(r)的元素个数不发 

生变化为止；返回 FE(r)。 

显然，上述扩展过程中生成的每个集合都是 cl( )的子 

集。通过对扩展规则进行考察，容易证明以下结论： 

引理 1 对于任一集合 r cz( ，算法 1是可终止的，并 

且最终返回的 FE(r)是 由r的所有极小完全扩展组成的集 

合。 

引理2 对于任一集合 r ( ，如果存在某个解释结 

构M一(S，T，A，D使得对于任一公式 ∈P都有(M，s)I一 ， 

S为初始状态，则必然存在 r的一个极小完全扩展 h∈FE 

(r)，使得对于任一公式 y∈h都有(M， )l—y。 

Tableau判定算法的基本思路是判断能否为给定的公式 

构造出一个 Tableau。其 中，对 ALC-CTL中公式的 Tableau 

定义如下。 

定义6 对于ALC-CTL中的任一公式 仍如果存在某个 

有向图T一( ，E>满足下面(T1)到(T12)的条件，则将 T= 

( ，E>称为公式 的一个Tableau： 

(T1)每个顶点vEV都是公式 的一个 Hintikka集； 

(T2)存在某个顶点 ∈V使得 ∈ ； 

(T3)E是V上的一个全关系，即对于任一 ∈V都存在 

至少一个顶点 ∈ 使得( ， >∈E； 

(T4)对于任意一条边( ，“>∈E，令集合 r亍{ l D ∈ 

}或者I1一{ l ∈ )，则必然有 r “； 

(T5)对于任意一个顶点vEV，如果一A ∈口，则必然存 

在某条路径 ⋯使得： 一 ，一 ∈让，i∈N； 
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(T6)对于任意一个顶点 vEV，如果 E( u )∈u，则必 

然存在某条路径 研⋯ (其中愚≥O)使得： — ，对于任一 

O≤ <志都有 1u ∈ 和 1∈ ，以及有 仇u他∈ 和 2∈ 

； 

(T7)对于任意一个顶点vEV，如果一EG ∈ ，则对任意 

一 条路径 l⋯使得： 一 ，一 ∈让，iEN； 

(T8)对于任意一个顶点 vEV，如果 A(仇u伫)∈u，则对 

任意一条路径 ⋯ (其中点≥O)使得： — ，对于任一 

o≤ <忌都有 1u伫∈ 和 l∈Vi，以及有 仇u仇∈ 和 2∈ 

； 

(T9)对于任意一个顶点 ∈V，如果 E( ∈ ，则必然存 

在某条路径 功 ⋯使得：任意顶点 让有5f|∈Vi，iEN； 

(T10)对于任意一个顶点 ∈V，如果 G ∈ ，则对任意 

一 条路径"Oo ⋯使得：任意顶点 有 ∈让，iEN； 

(Tl1)对于任意一个顶点vEV，如果_7E( u仇)∈ ，则 

对任意一条路径 ⋯对任意i∈N ，若 仇∈ 则一鼽∈ ， 

对 J有 O≤ < ； 

(T12)对于任意一个顶点 vEV，如果一A( u仇)∈ ，则 

必然存在某条路径 ⋯对任意 i∈N ，若 仇∈"O／则一 ∈ 

，对 J有 O < 。 

为了表述简便，在下面的算法中，将有向图T一( ，E>的 

顶点集 由2 的子集扩充为 2 ×{十，√)的子集。在此 

基础上，我们引入以下符号和术语 ： 

(1)对于每个顶点 ∈V，我们用 和 分别表示将 看 

作二元组时的第一个元和第二个元； 

(2)对于每个顶点 VE V，如果 为 十，则将该顶点称为 

伪状态；如果 为√，则将该顶点称为饱和状态； 

(3)对于每条边( ， >∈E，将顶点t／称为顶点 的后继 

状态，将顶点 称为顶点 的前驱状态，将< ， >分别称为顶 

点 的输出边和顶点 的输入边 ； 

(4)对于任意一个顶点 口∈V，存在两种类型的可能性断 

言：第一种是存在的可能性断言__7AG 和 E(仇u仇)；第二种 

是任意的可能性断言一EG 和 A(仇u仇)。对于任意的可能 

性断言，在判断其是否在顶点实现的情况下 ，会出现不确定递 

归。下面给出如何判断在顶点 处可能性断言是否能够出 

现。 

(4．1)存在的可能性断言 

①对于公式 一E(仇u仇)∈ ，如果存在一条有限路径 

一  ⋯  (其中忌≥O)使得： ∈ ，仇∈ 并且 ∈ ，伫∈ 

，对于 i=0，1，⋯，忌一1，则称可能性断言 E( u )相对于 

顶点 u被实现 了，否则称 E(仇u伫)相对于顶点 没有被实 

现。如果在公式 扛 E(仇u伫)有 伫∈ ，我们认为 在 处立 

即成立。 

②对于公式 车一一A ∈ ，如果存在一条有限路径 一 

⋯  (其中忌≥O)使得： ∈ ，一 ∈ 并且 ∈ ，对于 

i=0，1，⋯，愚一1，则称可能性断言一A 相对于顶点 被实 

现了，否则称_7A 相对于顶点 没有被实现。如果在公式 

一 A 有一 ∈ ，我们认为 在 处立即成立。 

(4．2)任意的可能性断言 

①对于公式 一A(仇u仇)∈ ，如果任意一条路径 一 

⋯  (其中愚≥O)使得：对任意一条边( ， )∈E都有 ∈ 



,Ut成立，则称可能性断言 E(仇u仇)相对于顶点 被实现了， 

否则称 E( U仇)相对于顶点 没有被实现。如果在公式 — 

A(仇u )有 ∈ ，我们认为 在 处立即成立。 

②对于公式 =一EG ∈ ，如果任意一条路径 一 ⋯ 

(其中kj>O)使得：对任意一条边< ，,0t)∈E都有 ∈ 成 

立，则称可能性断言一EG 相对于顶点 被实现 了，否则称 

一 EG 相对于顶点 没有被实现。如果在公式 =一EI 有 

一  ∈ ，我们认为 在 处立即成立。 

最后，对ALC_LTL的Tableau判定算法描述如下。 

算法2 对于任一ALC-CTL公式 ，按以下步骤判断其 

是否可满足： 

(1)构建一个初始的有向图T一<V，E>，其中V 2 cI(∞×{十，√}，EEC 

V×V。构建过程如下： 

(1．1)令V ：一{({ )，十))，E：一 ； 

(1．2)对V中每个不存在后继状态的伪状态u进行以下操作：首先 

求出U 的所有极小完全扩展 FE(u )：{hi，⋯，hm}；接下来， 

对于 FE(u )中的每个元素 h(1≤i≤m)，将顶点(hi，√)加入 

集合 V，将边((r，十)，(hi，√))加入集合 E； 

(1．3)对 V中饱和状态v，若有EXq~6v，增加后继伪状态 v ，构造集 

合 r一{ ∈V1)U{ llAXcp~∈v )；若没有 D( ∈v，则增加后 

继伪状态 v ，构造集合 r一{ llAXe1∈v )，最后将顶点(r， 

十)加入集合V，将边((h，√)，(r，十)>加入集合E； 

(1_4)如果 V中还含有不存在后继状态的伪状态，则跳转到步骤 

(1．2)。 

(2)消去图 T一<V，E)中的所有伪状态。具体来说，对于 V中的每个 

伪状态 u，令 Pre 一{V1，⋯，Vm}是由 u的所有前驱状态组成的集 

合，Post ={w1，⋯，wn)是由U的所有后继状态组成的集合，依次 

进行以下操作： 

(2．1)从 E中删除顶点 u的所有输入边和输出边，从 V中删除顶点 

1．1； 

(2．2)对于所有 1≤i≤m和所有 1≤j≤n，在 E中增加边(vi， >。 

(3)消去图 T一(V，E>中不满足要求的饱和状态。具体来说，由以下 

步骤组成： 

(3．1)对于每个顶点 vE V，如果 v中有公式类似 Ⅸ  并且不存在 

一 个后继状态顶点 v 使得(v，v >这条边标注有 既 I；，关系，则 

从 E中删除顶点 v的所有输入边和输出边，并且从 V中删除 

顶点 v； 

(3．2)对于每个顶点 vEV，如果存在某个可能性断言E(cp1Uq~)∈v 

或者一AG ∈v或者 A(甲1u )∈v或者一 ∈v并且有相 

对应的 E(cp1Uq~)或者一AG 或者 A(qolUq~2)或者一EIG 相 

对于顶点 v没有被实现，则从 E中删除顶点 v的所有输人边 

和输出边，并且从 V中删除顶点 v； 

(3．3)如果 V中还含有不存在后继状态的饱和状态，则跳转到步骤 

(3．1)。 

(4)如果最终得到的图 T=(V，E>中存在某个顶点 vEV使得 ∈v ， 

则返回 TRUE，否则返回 FA 、E。 

4 判定算法的性质 

本节证明上文给出的Tableau判定算法是可靠的、完备 

的和可终止的，并对其复杂度进行分析。 

首先证明算法 2的可靠性，为了证明，我们先引入 Hin— 

tikka结构及相关性质。 

定义7 对于ALC-CTL中的任一公式 仍如果存在某个 

三元组H一(S，R，H)，满足下面(H1)到(H3)的条件，则将 

三元组 H一(S，R，H)称为公式 的一个 Hintikka结构： 

(H1)S为状态集合，(S，R)是一个状态转移系统，H：S 

一2 为标记函数 ； 

(H2) ∈H(so)， 为初始状态 ； 

(H3)对于任一状态 sES都满足以下条件： 

①H(s)是公式 的一个 Hintikka集 ； 

②如果 ≯ ∈H( )，则有 ∈H(s )对存在某个状态 

有 sRs ； 

③如果 ≯ ∈H(s)，则有 ∈H(s )对任意一个状态 

有 sRs ； 

④如果一AG ∈H( )，则有一 ∈H(s )对存在某个状 

态 s 有 *S ； 

⑤如果 E( u )∈H(5)，则有 ∈I-t(s )对某个状态S 

有一个R路径S= ，S “， 一 并且仇∈H(s1)对i=0，⋯， 

n-- 1； 

⑥如果一EG ∈H(s)，则有对任意～条路径 s— ，S ， 

⋯ 总有 ∈N，一 ∈H(Sn)； 

⑦如果 A(仇u仇)∈H(s)，则有对任意一条路径 s一如， 

S ”，有 nEN，仡∈H(s )并且 ∈H(sf)对 i=0，⋯， 一1。 

引理 3 对于ALC-LTL中的任一公式 ，如果 存在 

Hintikka结构，则 是可满足的。 

证明：令H：(S，R，H)是公式 的一个 Hintikka结构。 

对于初始状态 So∈S，由于将H(so)中所有ALC-文字合取后 

得到的布尔ALC知识库是一致的，因此可以构造出描述逻辑 

ALC的某个解释I(so)一(As。，·f(sO )使得对于H(so)中的每 

个ALC-文字a都有 j(SO)I—a；对于其它状态 s有，可以在 

1(so)的基础上构造出描述逻辑ALC的某个解释j(s)一(A， 

· “ )，使得：△=△ ，对于每个个体名P都有P“ 一户“sO ，以 

及对于H(s)中的每个 一文字a都有I(s)l=口。显然，Ml_(S， 

T，△，D是一个 ALC．CTL解释结构。在此基础上，对于任一 

状态 sE S以及任一公式 ∈H( )，根据对 Hintikka结构和 

Hintikka集的定义，通过对 的结构进行归纳，容易证明(M， 

s)l一 。因此，当s—S0时得到(M，SO)I一 ，即公式 是可满 

足的。 

定理 1 对于ALc_LTL中的任一公式 ，如果算法2返 

回 TRUE，则 是可满足的。 

证明：令 T=<V，E>是算法 2返 回TRUE时得到的有向 

图。由于此时图丁中的每个顶点都是饱和状态(即对于每个 

顶点 ∈V都有 一√)，我们可以将其中的符号“√”全部去 

掉 ，得到有 向图 一<V ，El>；其 中，顶点集 ：一{ l ∈ 

)，边集E ：一f( ， >J< ， >∈E}。根据算法2中对图r， 

的构造过程，容易验证图 ：( ， >是公式 的一个 Tab 

1 au。 

下面根据图 一( ，E >构造一个三元组 H一(S，R， 

H)，其中的S为状态的集合，并且(S，R)是一个状态转移系 

统，H是从S到 的函数。构造过程由以下步骤组成： 

(1)在 T 中找出某个满足 ∈ 的顶点 ；令 H(so)：一 

； 

(2)令 S：：SO，令 E是由满足存在的可能性断言 E 

( u伫)∈H( )，仇 H( )或者-_7A l∈H( )，__7 H 

( )，任意的可能性断言 A( u仇)∈H(s)，仇 H( )或者 
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一 EGp ∈H( )，一仇 H(s)的所有可能性断言组成的集合； 

(3)如果E为空集，则从图 中找出H(s)的任一后继顶 

点 s ，令 1-I(s )：一“，(s，s )∈R；否则依次进行以下操作： 

对于存在的可能性断言： 

①从图 中找出一条路径 。 ⋯ (其中是≥O)，使得： 

hi(s)— ，存在某个状态转移序列 s一 ⋯Sj⋯S 和任一存在 

的可能性断言分别得到：E(仇u伫)∈E都有 z H( )或者 

一 A EE都有一 H(s)，并且有某个存在的可能性断 

言E( u )EE使得 2∈H(sk)或者__7A ∈E使得-7 

∈H(sk)； 

②对于状态转移序列 ” ⋯sk，令 H(岛)：一 ； 

③对于每个存在的可能性断言 E( u仇)∈E或者 

一  G妒 ∈E，分别有 伫∈H(sk)或者__7 ∈H(sk)，则将公式 

E(鼽u )或者__7AG 从集合 E中删除； 

④对于每个存在的可能性断言 E( u伫)∈H( )，如果 

仇 H(sk)并且 E(flU~)∈E或者一AG 1∈H(sk)，如果 

一  H(sk)并且一A 1 E，则将 E(仇u伫)或者__7 

加入集合 E中； 

⑤令 s= ，跳转到步骤(3)。 

对于任意的可能性断言： 

①从图 中任意一条路径'Oo ⋯ (其中五≥O)，使得： 

I-I(s)一 ，对于任一状态转移序列 5一 ⋯譬⋯ 和任一存在 

的可能性断言分别得到：A( u仡)∈E都有 z H( )或者 

一 E EE都有_7仇 H(sj)，并且有某个存在的可能性断 

言A( u仇)∈E使得 2∈H(sk)或者__7EG 1∈E使得一仇 

∈H(靠)； 

②对于状态转移序列 S1⋯ ⋯Sk，令 H(sj)：一 ； 

③对于每个存在的可能性断言 A(仇u讫)∈E或者 

一 EG 1EE，分别有 伫∈H( )或者__7 ∈H(&)，则将公式 

A(仇u仇)或者一EG 从集合E中删除； 

④对于每个存在的可能性断言 A( u )∈H(sk)，如果 

H(sk)并且 A(仇u仇) E或者一EG 1∈H(靠)，如果 

一  H(嵌)并且_-7EG 1 E，则将A( u伫)或者--F~ I加 

入集合 E中； 

⑤令 s=s ，跳转到步骤(3)。 

根据对 Tableau和 Hintikka结构的定义，容易验证上面 

构造的三元组 H一(S，R，H)是公式 的一个 Hintikka结 

构。又根据引理3，公式 是可满足的，由此得证算法 2是可 

靠的。 

接下来证明算法2的完备性。在证明过程中，对于算法 

2构造的有向图T一< ，E>中的每个顶点 ∈V来说，如果存 

在某个ALC-CTL解释结构Ml=(S，T，A，D使得对于任一 

∈ 都有(M，s)I一 ，则称顶点 是可满足的。 

定理2 对于ALC-LTL中的任一公式 ，如果 是可满 

足的，则算法 2将返回TRUE。 

证明：令存在某个解释结构M一(S，T，A，D使得(M， ) 

I一 。 

首先，令7"1一(V1，E1)是算法 2在执行完步骤(1)之后得 

到的有向图。则，根据引理1和引理2，必然存在某个饱和状 

态uEV1使得 ∈ 并且顶点U是可满足的。 

接下来，令 丁2一(V2，E2)是算法2通过步骤(2)消去所有 
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伪状态之后得到的有向图。则，对于每个饱和状态 ∈Vz，当 

其是一个可满足的顶点时，容易验证有以下结论成立： 

①必然存在某个饱和状态 ∈ 使得< ， >∈ ，并且 

是一个可满足的顶点； 

②如果 E(仇u伫)∈ ，则必然存在某条有限路径 ⋯ 

(其中矗≥O)使得： 一 ，每个顶点让(其中0≤ ≤电)都是一 

个可满足的顶点，对于任一O≤ <愚都有E( u仇)∈ 和 

∈ ，以及有 E( u伫)∈ 和 z∈ 。 

③如果一 ∈口，则必然存在某条有限路径 研⋯ 

(其中姹≥O)使得：口一 ，每个顶点 (其中O≤ ≤忌)都是一 

个可满足的顶点，对于任一O≤ < 都有一A ∈ 以及有 

—  

AG 1∈ 和— ∈ 。 

④如果 A(仇u伫)∈ ，则必然对任意一条有限路径 

⋯  (其中是≥O)使得：~o==-oo，每个顶点 (其中O≤i≤忌)都是 

一 个可满足的顶点，对于任一O≤ <忌都有A( u仇)∈讶和 

∈ ，以及有 A(仇U仇)∈ 和 z∈ 。 

⑤如果一E ∈ ，则必然对任意一条有限路径"O0 ⋯ 

(其中愚≥O)使得： 一功，每个顶点让(其中O≤ ≤忌)都是一 

个可满足的顶点，对于任一O≤ < 都有_7EG ∈ 以及有 

一 E ∈硪 和一 ∈ 。 

最后，通过对算法 2执行步骤(3)时的循环次数进行归 

纳，容易证明如下结论：算法2在执行步骤(3)的过程中不会 

删除任何一个可满足的顶点。 

综上所述，执行完步骤(3)之后得到的图中仍然存在某个 

顶点 U使得 ∈U ，算法2将返回TRUE。 

最后我们证明算法2是可终止的，并讨论分析其算法复 

杂度。 

定理3 算法2是可终止的，并且在最坏情况下所需要 

的时间与公式 的长度呈指数关系。 

证明：由于算法中构建的有向图 T一(V，E)满足 

2 ×{十，√}，而集合 cl( 中元素的个数又与公式 的长 

度呈线性关系，因此在最坏情况下有向图T中的顶点个数与 

公式 的长度呈指数关系。 

与步骤(2)和步骤(3)中删除顶点的过程相比，算法 2的 

时间开销主要花费在步骤(1)中对每个顶点的构造过程。对 

于每个顶点 vEV，如果 是通过步骤(1．3)生成的，则可以在 

常数时间内完成。如果 是通过步骤(1．2)生成的，则主要的 

时间开销在于算法 1中判断将 中所有ALC-文字合取后得 

到的布尔A工C知识库是否为一致；由于将 中所有ALC-文 

字合取后得到的布尔ALC知识库在长度上与公式 的长度 

呈线性关系，而且文献中已经证明了描述逻辑 ALC中布尔知 

识库的一致性问题为EXPTIME-完全_5]，因此，生成顶点 所 

需要的时间开销与公式 的长度呈指数关系。 

综上所述，算法2是可终止的。并且，将有向图 T中的 

顶点个数与生成每个顶点所需要的时间乘积起来之后可知， 

算法2在最坏情况下所需要的时间与公式 的长度呈指数关 

系。 

5 讨论及相关工作比较 

描述逻辑ALC作为一种逻辑语言，为了解决不同的应用 

需求而提出了多种扩展方式：文献[8]提出动作描述逻辑 



DDL，即将命题动态逻辑、描述逻辑ALC以及动作理论相结 

合，并且在该逻辑基础上做了事件检测方面的有关研究。针 

对描述逻辑ALC与时态逻辑 LTL相结合，文献[43给出了多 

种不同的结合方式，又针对可满足性问题分析了相应的时间 

复杂度，文献[9]将该逻辑应用到运行时验证当中。文献[1O] 

给出了描述逻辑ALC与时态逻辑CTL相结合(时态算子作 

用于概念构造与公式构造当中，推理时间复杂度较高)，并且 

在该逻辑的基础上做了生成反例方面的研究。与这些工作相 

比，本文研究的是描述逻辑ALC与时态逻辑CTL相结合，将 

时态算子仅仅作用于公式的构造中，有效地降低了时间复杂 

度。 

任何逻辑都需要高效的Tableau判定算法作为支撑。在 

描述逻辑的研究过程中，任何一个描述逻辑系统的提出都会 

有相应的Tableau判定算法口 。对于描述逻辑的扩展形式， 

Tableau算法也成为研究的重点。针对模态逻辑 K与描述逻 

辑ALC结合后得到的模态描述逻辑KAm，文献[12]给出了 

相应的 Tableau判定算法。又如上文提到的动态描述逻辑 

DDL，文献[13]给出了相应的Tableau算法；文献[7]给出了 

时态描述逻辑ALOLTL的Tableau算法。而本文针对所研 

究的时态描述逻辑ALC-CTL给出了具体的Tableau算法。 

任何一种 Tableau算法都需要证明算法的可终止性、可 

靠性和完备性 ，并且算法的时间复杂度是其重要的衡量标准。 

文献E14]将命题时态逻辑 PTL与描述逻辑ALC结合得到时 

态描述逻辑 PTL ，并借助 quasimodel技术给出了相应的 

Tableau判定算法，随后对算法进行了相关的证明。与本文 

研究的 ALC-CTL相比，P了 ￡的主要特点是将时态算子 X 

和己，既用于概念构造又用于公式构造当中，这样导致推理复 

杂度较高，Tableau算法达到了2EXPTIME，进而又改进算法 

使复杂度降低到 EXPSPACE[*s]。本文给出了ALC-CTL的 

Tableau算法，并且指出算法复杂度为EXPTIME。 

将ALC-CTL中的描述逻辑替换为其它任何一个描述逻 

辑 之后，可以类似地构建出一类相应的时态描述逻辑 

CTL。与之相对应，本文给出的算法中将描述逻辑ALC的推 

理机制作为一个模块进行调用，因而具有很好的可扩展性。 

当ALC_cTL中的描述逻辑从 ALC改变为任何一个具有可 

判定性特征的描述逻辑 时，只需要将该算法中用到的“判 

断布尔ALC知识库是否一致”的模块替换为由描述逻辑 X 

提供的“判断布尔X知识库是否一致”的模块，就可以得到相 

应的时态描述逻辑 CTL的 Tableau判定算法。 

结束语 本文首先提出新的时态描述逻辑ALC-CTL结 

合方法，即将描述逻辑ALC与分支时态逻辑CTL相结合，并 

且限定了时态算子只允许应用于公式构造当中，这样不仅使 

得描述逻辑 ALC扩展到了时间维度，提高了刻画能力 ；并且 

保证了可判定性，其推理判断的复杂度相对于其他结合方式 

有所降低。 

针对ALOCTL，本文给出其 Tableau判定算法并证明了 

算法的可靠性、完备性和可终止性。该算法为ALC-CTL及 

其代表的一类时态描述逻辑提供了算法支持，为这些逻辑系 

统的进一步应用打下了基础。我们进一步的工作是对算法进 

行优化，并且开发相应的时态描述逻辑推理机，将其应用到实 

际问题当中。 
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