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时态认知逻辑 CTL*K的符号化模型检查算法 
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摘 要 时序认知逻辑是由时序逻辑和认知逻辑组合而成的逻辑，主要应用于多主体系统的规范定义。大多数时序 

认知逻辑是基于 CTI 的，表达能力有限。并且 已知的一些模型检查算法存在内存不足和状态爆炸等问题。讨论了基 

于 【 *的时态认知逻辑cTL*K的语法、语义和模型，它能够在表达力很强的时态逻辑cTI *基础上描述智能体 

的知识、目标等意向特征。并给出了CTI *K的模型检查算法，其核心思想就是将 CTI *K公式的检查问题转化为 

CTL*公式的模型检查问题，可以使检查的系统规模得以大幅度提高。并且将算法编码后容易集成到 NuSMV模型 

检查 器。 
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AbStract Temporal epistemic logics have been gradually used in specmcation of multiple agents system，which are com— 

posed by temporal logics and epistemic logics．Most of tempora1 epistemic logics are based 0n CTI ，which have a limited 

expressivity．And some model chec king techniques existing for them have problems such as memory-s}l0rtage and stat 

explosion．A temporal epistemic 1ogic CTI *K based on CTI * was pr0posed．Through the definition of syntax and se 

mantics，CTI *K had a strong expressivity and could describe agents’epistemic properties such as belief and goa1．To 

check CTL*K．a s)耵 o1ic model checking algorithm f0r CTL*K was offered，which translated a CTL*K fom】ula in— 

to a common CTL* fon11ula and could be easi1y encoded int0 NuSMV model checker．The experiment showed that the 

algorithm could obviously enlarge the size of system to be checked． 
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模型检查(model checking)技术主要检查用时态逻辑描 

述的规范，如 SMV检查分支时态逻辑Ⅲ、SPIN检查线性时 

态逻辑一 ，人们很少注意时态认知逻辑的模型检查问题。 

然而由时态逻辑和知识逻辑组合的时态认知逻辑已被广泛应 

用于多智能体系统(Multip1e Agents System，MAS)性质的规 

范描述，因此模型检查时态认知逻辑是一个比较新的重要课 

题。在基于 LTL(1inear tempora1 1ogic)时态认知逻辑方面， 

wiebe van der Hoek等人通过引入局部命题将 CKLn模型检 

查问题转化为 I TL模型检查问题，然后利用现有的 I TL模 

型检查方法和工具来完成时态认知逻辑 CKLn的模型检 

查[ 。而在基于CTI (Computation Tree Logic)时态认知逻 

辑方面，吴立军等人根据知识语义和集合理论 ，利用 SMV模 

型检查器检查知识算子和公共知识算子表述的规范，从而完 

成时态认知逻辑 CKCn的模型检查[=5 。 

这些方法解决了两类认知逻辑描述的规范的模型检查问 

题，但还存在问题。首先这些方法一般都需要构建整个状态 

空间，这样对大状态空间系统来说就可能存在内存不足等问 

题。吴立军等人在原有方法上做了改进 ，提出了“0n the Fly” 

模型检查时态认知规范的算法，该算法只需产生系统的部分 

甚至小部分状态空间就能找到一个反例，无需生成整个搜索 

空间且算法的时间复杂性是多项式时间的。但这也只能在一 

定程度上减轻状态爆炸问题 。另外，wiebe van der Hoek 

等人的工作的理论基础还需进一步加以研究一 ；而吴立军等 

人提出的时态认知逻辑模型检查方法是基于状态空间的，不 

是基于 ()BDDs的；但 SMV工具采用符号化模型检查算法检 

查系统是否满足用分支时态逻辑描述的规范，是基于 OBDDs 

的，通过这两种截然不同的方法的集成来解决 CKCn的模型 

检查问题既不 自然，也是困难的。 

本文主要讨论了基于 CTL*(Computation Tree Logic) 

的时态认知逻辑。这里将其称为 cTL*K。对于描述状态转 

换系统的性质来说，时态逻辑 CTL*是一种比 CTL和 LTL 

表达力更强的规范描述逻辑l7 。它用时态算子描述沿计算路 

径的状态变化，用路径算子解释时间分支性质。很多系统性 

质可以用 CTL或 LTL表达，但有些性质只能用 CTL*表达。 

如 E(FX声)V EG(EX )用 ( L和 LTL均不能表达，因此一 

个功能全面的模型检查算法应能检查CTL*公式。另外，本 

到稿 日期：20O8—06—16 本文受 863高技术计划基金项目(2f)(]7AAO1z126)，国防预研基金项目(9140AO6O20206JB81O1)资助。 

陈 彬(1979一)。男，讲师，主要研究方向为需求工程等，F．rnail：chenKnrnsn@msrL咖 ；王智学(1962一)，男，教授，主要研究方向为需求工程等。 



文在 cTL*的基础上，主要讨论了知识算子和 目标算子的语 

法和语义，这两种算子对于描述智能体的意向特征是非常重 

要的。 

对于 CTI *K的模型检查 ，本文设计的算法的核心思想 

就是将 cTL*K公式的检查问题转化为 (=TL*公式的模型 

检查问题。另外 ，为了改善状态空间爆炸问题，本文采用了更 

好的符号化方法Ⅲ，不需要显式地构建状态空间，可以使检查 

的系统规模得以大幅度提高。并且将算法编码后，容易集成 

到 NuSMV模型检查器，从而使 NuSMV的检查功能从分支 

时态逻辑扩充到时态认知逻辑 CTL*K。目前我们正在着手 

进行工具的开发，以便于更好地用于 MAS性质的验证 。 

1 C11L*K的语法和语义 

1．1 CI1 *K语法 

CTL*[。 可以表示分支和线性性质 ，CTL*公式由路径 

公式和时态公式组成。路径公式包含路径算子，分别是 A(对 

于所有的路径)和 E(对于所有的路径)。时态公式包括时态 

算子，用来描述沿着路径所具有的性质 ：X(下一状态)和 F 

(将来某些状态)、G(总是)和 【，(直到⋯为止)。我们要讨论 

的是基于 CTI *(Computation Tree Logic)的时态认知逻辑， 

这里记为CTL*K。CTL*K除了包括CTL*的基本语法成 

分外 ，还包括由知识算子 K 、实现型 目标算子 A—G 和维护 

型目标算子M—G|构成的意向公式，下标 表示智能体 ，如 

K 表示“智能体 知道 ”。CTL*K公式包括： 

(1)状态公式的语法为： 

a)如果 声∈AP，则 是一个状态公式； 

b)如果 和妒是状态公式，则一 和 妒̂是状态公式 ； 

c)如果 是路径公式，则 E 和A( )是状态公式 ； 

(2)路径公式的语法为： 

a)如果 是一个状态公式，则 也是一个路径公式； 

b)如果 和 是路径公式，则一 ，  ̂，X ， ，G 和 

L 是路径公式； 

(3)意向公式的语法为： 

a)如果 p是一个状态公式 ，则 K 是一个意向公式 ； 

b)如果 是一个状态公式，则 A—G 是一个意向公式； 

c)如果 是一个状态公式，则 M—G 是一个意向公式。 

1．2 Kripke结构扩展 

CTL*K逻辑 中公 式的语义 可用 Kripke结构给 出。 

Kripke结构是一个元组 M一( ，，，R，AP， )，其中： 

(1)w 表示一状态(世界)集合； 

(2)j表示初始状态(世界)集合； 

(3)尺 w× 表示状态问的变迁关系集合，把一个状态 

叫∈W 和其后继状态础 ∈W联系起来； 

(4)AP=( ，口，⋯．}是原子命题集合 ； 

(5) 将每个状态 砌和对原子命题 户的一个真值赋值联 

系起来 ，即对于每个 叫∈w 和原子命题 ，有 ( )( )∈ 

{true，false}； 

为了表达意向算子的语义，需要对M 进行扩展。扩展后 

的 Kripke结构是一个元组：(w，J，R，AP，7c，K】，⋯， )，仍记 

为M。其中： 

(6) ，⋯，尼 是 上的等价关系。K”和 用来表示 

Kripke结构 M 中的K，和 函数。当不引起混淆时，忽略上 

缀 M。定义 飚(训)一{叫 l(训， )∈Kf}，即匠(叫)是智能体 

在状态 叫 中认为可能的状态集合。 

1．3 CrL*K语义 

为了表示 CTL*K公式 的语 义，首先定义情景 (situa— 

tion)和路径(path)的概念。 

定义 1 情景是由 Kripke结构 M 和状态 组成的(M， 

)，或者是由M 和路径 口组成的(M，d)。通过情景，可以归 

纳地给出公式的语义，例如对于原子命题 ∈AP，(M，叫)I一 

户 丌M( )(p)一true。 

定义 2 设 M 一( ，J，R，AP， ，Kl，⋯，K )是一 个 

Kripke结构，并设 ∈w： 

(1)M的一条路径 是从训。出发的一条路径。如果 = 

(从 出发的空路径)或者 是一个(可能是无限的)状态 

序列，即 一( ，砌 )( ， )⋯( ， +1)，其中对任意 > 

O，( 1， )∈R。 

(2)如果 是M 的一条路径，路径的长度表示为 。如 

果 是～个无限路径，那么 一cx3。如果 = ，那么 一O。 

对某些 ≥O，如果 一( ， )( ， )⋯( ， +1)，l l= 

+1。另外，用 ( )表示路径上的第 个状态 ，用 ]表 

示从状态 出发的所有路径的集合 ，即a{= 一{ l 是 M 的 

一 条路径，且 ≥0， ( )一训)， 表示该路径中状态 硼 之 

后的路径 ，即( ， +1)，(撕+1， 十2)，⋯，( ， +1)。 

CTL*K公式的语义定义如下： 

(1)M，叫}true总是为真； 

(2)M，础}p 厂厂丌(叫)( )一true； 

(3)M，叫}_7 iff M，叫l≠ ； 

(4)M， }  ̂iffM，叫} 且M，叫} ； 

(5)M，硼}  ̂．ff M，叫} 且 M，硼} ； 

(6)M，叫}=A iff V ∈ ( )，如果 ( )一 ，贝4 M， 

； 

(7)M，硼}E iff ∈d(叫)，如果 ( )一叫，则 M， } 

； 

(8)M， } iff M， (O)}户； 

(9)M， }=一妒iff M， (O)J≠妒； 

(1O)M， }  ̂ iff M， } 且M， } ； 

(11)M，d}X iff M， (1)} ； 

(12)M，d#F ．ff ≥O：M， ( )# ； 

(13)M， #G妒Iff V ≥0：M， ( )} ； 

(14)M，d} iff3 ≥O：M， ( )} 且 V J．< ：M， ( ) 

} ； 

扩展后的 Kripke结构 M 可以表示意 向算子。知识算 

子、实现型目标和维护型目标算子的语义分别为： 

(15)M，训}K |ff V ∈K(叫)，M，训 } ； 

(16)M， }A—G iff M， }K (— )八AF(K )； 

(17)M，硼}M—G iff M， }K (— )̂ AF(K (G )。 

给定一个 Kripke结构 M和一个用来表示性质的状态公 

式 ，模型检查问题就是计算出 M 中那些满足公式 的所有 

状态，即集合 { ( ){ 是 M 中的路径并且M， ( ){一 }。 

2 基于知识结构的 Kripke结构 

以上在基于状态空间的 Kripke结构上给出了 CTL*K 

的语法和语义。为了能够对意向公式进行符号化模型检查， 
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下面首先给出基于知识结构的符号化 Kripke结构概念。 

2．1 知识结构 

定义(带有 个智能体) 知识结构 r一(V，@，r(V，v )， 

。1，⋯， )。其中，V一{ ，⋯， }为系统变量的集合，每个 

变量是布尔值的；@是 上的布尔公式集合 ，每个布尔公式 

刻画了 r的初始状态，因此 @构成了r的初始条件集合。一 

个状态被定义为初始的，当且仅当该状态满足 @中的某个公 

式；令 为 的后继版本 ，即 一{ 一， }，r是 UV 

一 个布尔公式，称为变迁关系；对每个 ， V，表示智能体 

的可观察变量集合。 

设 是 @中所有布尔公式的合取，即 一吼 ⋯̂  ̂ ，其 

中对 V ，1≤ ≤ ， ∈@，并且{ }U{伫}．··U{协}一@。满 

足@的 (或 V的一个子集)的任一真值赋值可看作是知识 

结构的一个状态。在这种解释下，@中每个布尔公式都表示 
一 个状态集合，即满足该公式的真值赋值集合。如有两个系 

统变量 n和6，则公式 aV 6表示所有使n或 6为真的状态 ，即 

相当于{(1，O)，(1，1)，(O，1)}3个状态的集合 。给定一个状 

态叫，定义智能体 在状态训下的局部状态为 n 。为方 

便起见，这里有时对集合和其特征函数不加区分。 

2．2 基于知识结构 r的符号化 Kripke结构 

把知识结构 r和 Kripke结构联系起来 ，构成基于知识结 

构 r的 Kripke结构 M(r)一(W，I，R，AP，丁【，K 一，K )，M 

(r)是一个符号化的 Kripke结构。其中： 

(1)w是知识结构的状态集合，即 w 是 V—B的真值赋 

值集，其中B是布尔值向量； 

(2)J是初始状态集合。叫∈j当且仅当 叫( )一fr“e，其 

中 ∈@； 

(3)状态间的变迁关系R可以用变量集 VUV 上的公式 

r(v，V )表示。状态 叫 是状态 的后继 ，即让 叫 ，当且仅当 

(叫，叫 >I—r( ， )。在这里，(叫，叫 >是一个联合真值赋值， 

其中把 ∈V解释为叫[ ，把 的后继 解释为训 [ ]。假 

设 r是完全的，即对于每个 ∈w，有一个 叫 ∈w 使得(叫， 

叫 ，)l— ( ，V )。(训，u， )l：r(V， )表示为(叫，叫 )∈r； 

(4)AP和 相同，即对 Vu∈ ㈢ ∈AP； 

(5) 将每个状态 和对原子命题 的一个真值赋值联 

系起来，所以7【(叫)与 叫相同，即对所有 户∈AP， (叫)(p)一 

( )； 

(6)对 于每个智能体 及两个 状态 和 ，可得 到 

叫K 叫 if{u，n()f一 n(]l。 

3 模型检查 

CTL和 LTL都是 CTL*的子逻辑。CTL*公式中那些 

时态算子前都紧跟一个路径算 子的公式为 CTL公式，如 

E ，AF 等。那些不含路径算子A和E的CTL*公式则为 

I 公式。显然，通过等价替换，X，U和 E足以表示 CTL* 

中所有的路径和时态算子。 

下面首先定义布尔公式的量化概念。 

定义 3 给定一个命题变量集合 一{ ，⋯， }，设 为 

上的一个公式，则V上的量化公式可归纳地定义如下： 

(1)了 一 ； 

(2) {u} — (让一true)V ( —fa1se)；其中 (q— 

true)和 妒( 一false)分别表示 中的 被 true或 false替换； 
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(3)j V 一 ] 】．(⋯( ． )⋯)。 

对于 V量化，和上述 量化的定义方式相同，不过第(2) 

条要改为：V{ } —9( 一true)八 (u 一false)。 

对于CTL公式的符号模型检查，有以下定理： 

定理 1[。] 给定符号化 Kripke结构 M(r)一( ，j，R， 

AP，7c，K 一，K )，CTL公式 和 为V上的公式，v，为、， 

的后继版本，则 EX ( )一 ( ( )̂ R)( —V )，简记为 

EX ( )一j ( ( )̂ R)。而 Eu算子定义为某个单调算 

子的最小不动点，即 E ， )一 ( V( ̂ ExZ))。 

而对于 LTL公式 的检查，有以下定理 ： 

定理 2口。_ 任何 LTL公式同时也是 cTL*公式。它们 

的语义定义是一致的，即对于任何 M(r)，有 M(r)J—L丁L 

M(r)}口 A M(r)}口L 。 

另外，对于意向公式的符号化检查，有以下定理 ： 

定理 3口 令 为不包含任何意向模态词的公式，那么 

对于M(r)中的状态 叫，有 

(M(r)，叫)l—K ∞ V(V～Q)( 一 

由定理 3可知，可以把意向公式的模型检查问题转化为 

CTL*公式的检查问题。当要检查意向公式 ，或者 的子 

公式中包含有意向公式时，首先根据定理 3对意向公式进行 

处理，将其转化为不含意向算子的布尔公式，然后做进一步处 

理 。 

显然，一些 (、TL*公式的符号化检查不能通过定理 1进 

行，如 E ，A9( 中没有时态算子)。为了能够对一般化的 

( 可能不包含时态算子，也可能包含时态算子)进行检查，我 

们采用文献[12]中的符号化检查CTL*公式的方法做如下 

处理 ： 

设 是一可能包含时态算子的 CTl *公式，对于一个公 

式 ，用 ∈ 表示 是 的一个子(可能等于)公式。公式 

被称为主时态的，如果它的主要算子是时态算子，即 是如下 

形式：X口或口U口。 

给定一个知识结构 I1一(V，@，r( ，V )，ol，⋯， )和一 

个公式 ，我们定义另一个知识结构 一( ， ， ( ， 

V )，()1 ，⋯，O )如下： 

(1)系统变量： 的系统变量 V 包括 及附加的布尔变 

量集： 一{ I妒是 的一个主时态子公式}，即 — u 。 

附加变量 在某个状态为真当且仅当公式 在该状态成立。 

(2)另外，定义一个把 的每一个子公式映射到 上的 

布尔函数 ： 

f ， 是 V中的一个变量； 

⋯ J ( )， 一一 ； 
一

1 ( )̂ (卢)， 一a 
I ， 是主时态公式 

用 对 @中的布尔公式进行映射，构成 @ ，因此 是 

上的布尔公式集合，即@ 一{ ( (V)))，则 是 中所 

有布尔公式的合取。 

(3)令 是 的后继版本(primed version)。对于 上 

的公式 ，我们用)[ (妒)或 ( )来表示公式 ( 一 )，即 

的后继版本，其中 ( —V )表示把 中的 用 替 

换，则变迁关系 ( ， )—r̂  ( 一 ( ))̂  

( 一(?[( V(；[(a)八 邶 )))。 

(4)此时认为每个智能体 的可观察变量集合O 不发生 



改变，即0 一(]l。给定一个状态 叫，定义智能体 在状态 

下的局部认知状态为 nO 仍旧等于训nQ。 

设基于知识结构 r的 Kripke结构为 M(r)一(w，，，R， 

AP，7c，K 一， )，我们定义一个基于知识结构 的 Kripke 

结构是( )一(w ，I ， ，AP ， ，K1 ，⋯， )如下： 

(1) 是 —B的真值赋值集； 

注意，这时 w 中的每个状态(也即真值赋值)包括对 

中 部分的赋值。 

(2)J映射为  ̂的初始条件 。叫∈ 当且仅当 训( )一 

true，其中 ∈@ 。 的初始条件 j 和M 的初始条件 J实际 

上是一样的。 

(3)变迁关系 R 可 以用变量集 U 上的公 式 r 

( ， )表示。 

(4) 是相应的 上的真值赋值函数 ，和 叫∈w 相 

同。 

(5)AP。和 相同。 

(6)K ，⋯， 是相应的 上的等价关 系。K (伽)一 

{叫 l(训， )∈K }，即K ( )是智能体 在状态 硼中认为可 

能的状态集合。虽然此时每个状态进行了扩展(能够对 部 

分赋值)，但智能体 在状态叫 中认为可能的状态集合实际上 

并未发生改变。 

令J 为公式一 V (卢)的集合，这里a 是 的一个 

子公式。我们考察如下公 平性约束 (faimess constraints)： 

：存在一条路径，使得 J 中的每个公式在该路径上成立无 

限多次。 

因为可以把 true加入 J ，不失一般性，我们假设 ‘厂 是一 

非空集合。约束条件 可以被定义为一个最大不动点函数： 

一  [^Ex(EU(true，Z八J))] 
J∈ JD 

称 中的路径 是公平的，如果 J 中的每个 J沿着 

被满足无限多次。 

由文献[9]可知一状态满足约束条件 当且仅当该状态 

在某条公平路径上，该路径使得每个 J∈J 成立无限多次。 

定理 4 令 M(r)一(W，J，R，AP， ，Kl，⋯，K )为一 

Kripke结构， 是一个可能包含时态算子的公式，M( )一 

(wf， ，RP，AP ， ，K1 ，⋯，K )，则 

M(r)，叫l—E 甘 了 ( 八 ( ))。证 明方法和文献 

[12]是类似的，这里不再赘述。另外我们有以下定理。 

定理 5 令 为不包含任何意向模态词的公式，对于 M 

(r)中的每个可能状态 叫，有 

(M(r)，叫)l—K ㈢ V(V一(]1)( 一 )甘 V( — ) 

( 一  ( )) 

证明：因为 是 @ 中所有布尔公式的合取 ，所以有 一 

；[( )。因此 一 ( )一 ( + )； 

设 P—V一0l，又因为 0 —0 ，且 0 和 。相互独立，则 
一

( —VU 一@一(V一(]1)U( 一Q)一PU ； 

因此 V( — )( 一 ( ))㈢ V(PU )z( 一 )∞ 

(VP( 。)) 

因为 中的附加变量 在某个状态为真当且仅当 的 

主时态子公式 在该状态成立，则一个公式在进行 映射前 

后是等价的，表示基于状态空间的Kripke结构中的同一个状 

态集合，即 ( )；因此 (VP( ))甘VP( )，即 

V(V一(]I)( )㈢ V( 一 )( 一 ( ))。 

由定理 5可知，构造 M( )不会影响检查意向公式 K 

的正确性。 

定理 6 给定符号化 Kripke结构 M(r)一( ，J，尺，AP， 

，K ”，K )，V，为 V的后继版本， 是一个可能包含时态算 

子的公式，M( )一( ， ，R ，AP ， ，K ，⋯，K婶)。厂( ) 

为 上的公式 ，厂( )一 (-厂(V))为 上 的公式，则 V (， 

( )八R)㈢ V (厂(V )̂ R )。 

证明： —vu ， 中的附加变量 在某个状态为真 

当且仅当 的主时态子公式 在该状态成立。在该前提下： 

(1)又因为 厂( )一 (_厂(V))，所以 厂( )在某个状态为 

真当且仅当 _厂( )在该状态成立。 

(2)又由M( )的构造方式可得，Kripke结构 M(r)一 

(w，I，R，AP，7c，K1，⋯，K )和 Kripke结构 M( )一(w ， 

，R ，AlP ， ，K ，⋯，K )都是 同一个 基于状态空间的 

Kripke结构的等价表示。 

那么 _厂( )在 Kripke结构 M(r)的映像 R(厂(V))和 厂 

( )在 Kripke结构M( )的映像 R (厂( ))也是基于状态 

空间的 Kripke结构中的同一个状态集合。而 R(厂(V))一 

jV (，(V )^R)，R (厂( ))一 (，( )^R )，因此 

j (-厂( )̂ R)甘 ] (／( )̂  )。 

由定理 6知，构造 M( )不会影响检查 CTL公式 EX 

的正确性。 

定义4 令_厂和-厂 为cTL*公式，称厂为厂的最大子公 

式，如果有下列条件成立： 

(1)厂是，的子公式； 

(2)厂的形式为E厂，或者厂是一个原子命题； 

(3) 至少有一次不出现在 ，中的E的作用范围内。 

4 符号模型检查算法 

令 M(r)一(w，J，R，AP，7[，K 一， )为基于知识结构 

r的 Kripke结构 ，厂是一个 CTL*K公式。 

符号模型检查函数 c e 将一个 CTL*K公式 _厂作为其 

参数，返回在 Kripke结构 M(r)一(w，f，R，AP，Ⅱ，K ，⋯， 

)中满足该公式的状态集合(可由R0BDD表示)。 

function f̂Pc忌(_厂) 

_厂一舢  (厂)； 

CaSe 

厂∈AP：return_厂； 

_厂一—· ：return—7c矗Pf ( )； 

厂一  ̂：return c Pc矗( )̂ ĉPf ( )； 

，一EX ：return ĉec EX(c e ( ))； 

_厂一 E( U )：retum c ec EU(ĉPc忌( )，ĉPc是( )， 

False)： 

厂一 ( 为 LTL公式)：return| ( ￡C0 s(．， ，true) 

 ̂( ))； 

厂一 ( 不是 LTL公式)：设 ，1，厂2，⋯， 是 中最大 

子公式的序列 ，且 一 (，1， ，⋯， )，retum C P ( (C 

(，1)，C Pf是( )，⋯，( Pc忌( )))； 

end case 

end function： 

注意，ĉP 函数中的厂一Ep情况实际上是包含，一Ex 

和_厂一E( u≯)两种情况的，但因为后两种情况中出现的是 
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CTL公式，对于CTL公式的模型检查 ，可以直接根据定理 2 

和 3行求解，不需要构造 Kripke结构 M ( )一( ， ， 

A ， ，K1 -⋯，K )。将这两种情况单独列出，算法的效率 

自然会更高。 

出现在 ĉ 函数中的 n 函数把_厂转化为一个除算子 

E，X和U外不包含别的模态算子的CTL*公式，其伪代码如 

下 ： 

function n (_厂) 

CaSe 

，一g(g为除算子E。x和 U外，不包含其它模态算子的 

CTI *公式)：retum g； 

／ 一Ag：return， 盘 (—7E—7g)； 

_厂一Fg：return 盘 (trueL )； 

，一( ：return map(1 F]g)； 

厂一K ( 为不包 含任何意向模态词的公式)：retum 

户(V( 一0 )( ))； 

，一A—G『 ( 为不包含任何意向模态词的公式)：return 

n (K (—-7 )̂ AF(K ))； 

l厂一M—G ( 为不包含任何意向模态词的公式)：return 

(K，(— )̂ AF(K (G ))； 

设 _厂l，_厂2，⋯， 是 中最大子公式序列 ，且 厂一 ( ， 

， ⋯ ， )， 

return (，nn (_厂1)，， 以户( )，⋯，， d ( ))； 

end case 

end function 

函数 c矗Pc忌EX的伪代码分别为： 

function f̂P EX( (V))一]V ( (v，)̂ R)； 

由定理 5可知，如果 c e 脒 的输入是 ( )，则结果为 

( ( )̂ R )。这一点在下面计算公平性约束 的函 

数 f m 中需要注意。 

函数 e Eu的伪代码分别为： 

function c E ， ，6) 

6 一 V( ^c矗 c EX(6))； 

if 6 一6 

then return 6 

else return ĉ f是EU( ， ，6 ) 

end function 

通过 c是EX 和 c是E【，和计 算最 大不 动点 的算 

法 ，可得到计算公平性约束 的函数 C0ns。 ￡C0” 

的主要输入是公平性公式集合‘， ，伪代码如下： 

function GP￡G。 (J。，6) 

丑： =true； 

for ：一1 to count of‘，。do 

a：一Ⅱ八f矗Pf是Ex(chPf是EU(true，6八』。[ ]，false))； 

6 ：一 ＆； 

if，) 一 6 

then return 6 

eIse retum GP C0 (I，∞，6 )； 

end function 

5 案例研究 

下面用 CTL*K逻辑对译解密码者问题进行建模。译 
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解密码者问题由chaum在文献[13]中进行了介绍，而文献 

[14，15]中也都曾用智能体方法对其进行建模。译解密码者 

之间允许进行匿名消息传递，其场景如下[”]： 

“三个译解密码者坐在他们所喜爱的三星级餐厅里就餐。 

最后可以由某个译解密码者进行匿名付款，也可以通过 NSA 

(美国国家安全局)来付款。三个译解密码者彼此尊重匿名 

付款的权利，但他们又想知道是否是通过NsA进行付款。因 

此通过执行如下协议进行解决： 

每个译解密码者在他和他右边的译解密码者之间用菜单 

挡着掷硬币，结果只有他们两个人看到。然后，每个译解密码 

者大声说出他所看到的两枚硬币(他自己掷的和他左边的人 

掷的)是否是同一面。但如果某个译解密码者是付款的人，他 

所说出的要和他所看到的结果相反。如果最后听到结果为不 

同面的次数是奇数，表明是通过某个译解密码者进行付款；如 

果是偶数，则说明是通过 NSA付款。通过这种方式，即使是 

某个译解密码者进行付款 ，另外两个人也无法知道具体是谁 

在付款。” 

该协议可以扩展到大于 3个人的任意 个译解密码者。 

对问题的建模，首先引入 个智能体C “， 。其中G 有 3 

个可观察变量 eq ， ，e 珥，分别表示 G 看到的硬币 

面是否是相同的、G 是否是付款的人以及最后听到的不同面 

的次数是否是偶数，并且都初始化为空值。当每个译解密码 

者喊出结果时，对这些变量进行更新。其中 一e nz—P一 

协。该问题的关键属性l_1 j很容易用 CTL*K进行表达。 

例如： 

(一e ^一 1)一AX(Kcl( 2 V )̂ 一  

Kc1( id2)̂ — K(／1( d d3)) (1) 

P 一A_ (Kc1(一 2^一 加 3)) (2) 

其中，式(1)表示，如果第一个译解密码者没有付款，并且最后 

听到的结果为奇数，那么更新他的局部变量，第一个译解密码 

者知道另外两个人付了款 ，但不知道究竟是谁。式(2)表示， 

如果最后听到的结果为偶数，第一个译解密码者知道没有人 

付款。 

通过对 NuSMv[埘提供的开放源码进行扩充，添加进文 

中给出的cTL*K的模型检查算法，可以对上述公式进行检 

查 ，并且检查了从 3个人到 9个人的不同情况，结果如表 1所 

列 。其中第 1列给出了检查的译解密码者人数；第 2列给出 

了检查时所需要的布尔变量数目(参见文献[9]中的技术细 

节)，并提供了对模型大小的评估。例如对 7个译解密码者进 

行编码需要 134个布尔变量，对应于模型的最大状态空间为 

2” ≈1O ；第 3列给出了检查公式(1)和(2)所需要的时间。 

表 1 实验结果 

结束语 本文主要讨论了基于 cTI *的时态认知逻辑 

CTL*K的语法、语义和模型，能够在表达力很强的时态逻辑 

CTI *基础上描述智能体的知识、目标等意向特征。并给出 



了CTI *K的模型检查算法，其核心思想就是将 CTI *K公 

式的检查问题转化为 cTL*公式的模型检查问题。这种算 

法不需要显式地构建状态空间，可以使检查的系统规模得 以 

大幅度提高。并且将算法编码后，容易集成到 NuSMV模型 

检查器，从而使只能够对 CTI 进行检查的 NuSMV也可以对 

CTI *K进行检查。 
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高，从另一个侧面说明了聚类结果更合理。 

wDBC数据集上的实验结果同样显示出了改进的粗糙 

Leader算法的优越性，聚类的纯度和精度都更高，而且聚类 

结果受样本排列顺序的影响相对较小。 

结束语 聚类分析是数据挖掘领域一个非常活跃的研究 

课题。经典的I eader聚类算法有很多优点 ，例如只需扫描一 

遍数据集且无需指定簇的个数。然而 Leader算法也存在着 

一 些缺点，例如没有考虑到聚类分析中固有的不确定性，聚类 

的结果受样本排列顺序的影响较大。 

本文在现有研究基础之上提出了一种改进的基于粗糙集 

和粒计算思想的 Leader聚类算法。该算法使用粗糙集中上、 

下近似之差，即边界区域来捕捉聚类分析中内在的不确定性， 

对边界区域中的样本进行迭代聚类 ，并通过调整上、下近似的 

阈值对边界区域进行细分，细化其聚类的粒度。实验验证 了 

改进的粗糙 Leader算法相对于经典的 Leader算法的优越 

性，不但聚类结果更加合理，且不易受样本排列顺序的影响。 
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