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摘　要　约束增强的 RDFS(RDFS(c))本体克服了 RDFS描述约束能力欠缺的缺点,然而约束机制的引入给本体验证问题带来

了挑战.文中提出了一种面向 RDFS(c)本体的、支持可判定性推断的模式验证方法.该方法对约束之间的依赖关系进行解析.

首先,将 RDFS(c)模式转化为一阶谓词逻辑表达式,而将规约的检测问题转化为表达式的可满足性检测问题;在此基础上,建立

反映约束之间的修复Ｇ违背关系的约束依赖图,并对其进行必要的约简;接着,通过识别图中的有限环路来推导模式验证任务的

可判定性;最后,通过约束依赖关系之上的推理进行模式的验证.该方法有两方面特点:一方面,通过到一阶谓词逻辑表达式的

转换以及基于相应的一阶约束的依赖关系的推理,所提出的方法具有强适用性,特别是约束依赖性解析可以最大程度地减少回

溯的次数,从而确保了验证过程的高效性;另一方面,由于独立于任何特定的约束建模语言,其也是一种分析 RDFS(c)模式验证

任务的可判定性的通用方法.
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Abstract　TheconstraintＧenhancedRDFS(RDFS(c))ontologyovercomesthedeficiencyofRDFS’sabilitytodescribeconstraints．

However,theintroductionofconstraintsbringschallengestoontologyvalidation．ThispaperproposesadecidableschemavalidaＧ

tionapproachforRDFS(c)ontology．Thisapproachisbasedonanalyzingthedependencybetweenconstraints．First,theRDFS(c)

schemaistransformedintothefirstＧorderpredicatelogicexpressions,andthecheckingtasksofthecharacteristicsaretransＧ

formedintothesatisfiabilitycheckingofthefirstＧorderexpressions．Onthisbasis,aconstraintdependencegraphreflectingthe

mendＧviolationrelationshipsbetweenconstraintsisestablishedandmadenecessaryreductions,wethenderivethedecidabilityof

theschemavalidationtasksbyidentifyingthefiniteloopsinthegraph,andfinallyvalidatetheschemabyreasoningontheconＧ

straintdependency．Thecontributionofthispaperistwofold．Ontheonehand,throughthetransformationtothefirstＧorderexＧ

pressionsandthereasoningbasedonthedependencyofthecorrespondingfirstＧorderconstraints,theproposedapproachhas

strongapplicability,especiallytheconstraintdependencyanalysiscanminimizethenumberofbacktracking,therebyensuringthe

efficiencyofthevalidationprocess;ontheotherhand,becauseitisindependentofanyspecificconstraintmodelinglanguage,this

approachisalsoageneralsolutionforanalyzingthedecidabilityoftheRDFS(c)schemavalidationtasks．

Keywords　RDFS,Ontologyvalidation,Constraintdependency,Decidability
　

１　引言

作为 W３C(WorldWideWebConsortium)提出的对 Web
环境中的信息资源进行统一描述的语义模型,RDFS(ReＧ

sourceDescriptionFrameworkSchema)[１]使得通过一系列有

确定语义的词汇来描述概念之间的层次结构及概念和属性的

语义成为可能,因而成为构建语义 Web本体的重要基础.

确保本体的正确性,是基于本体的建模过程中避免错误

传播的关键.为了确保 RDFS本体的正确性所执行的推理,

通常被称为 RDFS本体验证[２Ｇ３].模式验证是本体验证的



先决条件,该过程主要检测本体模式是否满足指定规约的集

合.例如,一个典型的规约是类的可满足性.如果存在一个

满足所有约束且包含至少一个类 C实例的 RDFS例示,则称

类C是可满足的.RDFS模式验证涉及的主要规约还包括属

性的可满足性以及约束的非冗余性.

由于 RDFS描述约束能力的欠缺,近年来在 RDFS模式

中引入非图形化的约束机制已成为一个重要的发展方向[４Ｇ６].

比较典型的工作包括:Nandana[７]采用数据驱动的技术,利用

数据简档作为 RDF约束的载体,这些约束可以组合成 RDFＧ

Shape,并用于规约的验证;Chmurovic等[８]针对形状约束语

言SHACL(ShapesConstraintLanguage)定义的 RDF约束进

行研究,并将SHACL约束和 Datalog规则结合到一起,来检

测推理规则在模式的图实例上的应用可能会违反哪些约束;

Garcia等[９]将形状表达式语言 ShEx(ShapeExpressions)定

义的约束纳入研究范围,所提出的方法可以根据 RDF数据集

的结构特征半自动地构建约束,并支持通过集成验证器对模

式的规约进行验证;Fernandez等[１０]采用一种支持否定和递

归的表达式机制来建模 RDF约束,该机制还包含代数分组运

算符、选择运算符、基数约束和布尔运算符,他们同时给出了

其语法及形式语义,并针对上述机制研究模式验证算法.在

工具实现方面,Robaldo等开发了基于回答集编程(Answer

SetProgramming,ASP)的验证工具 DLV２[１１].该工具能够

解析 RDF文件中包含的三元组并自动将其转换为 ASP事

实,而将待验证的规约形式化为一阶逻辑规则.Prud等提出

了FHIR[１２]将其并应用于医疗保健领域.该工具被用以验证

RDF数据是否符合FHIR规范中提供的ShEx模式.为了在

持续集成(ContinuousIntegration,CI)环境中进行 RDF数据

验证,从而确保数据在每次迭代后仍与其模式一致,Publio等

开发了 OntoloＧCI[１３],该工具可以在持续更新的本体文件上

运行预定义或自定义的ShEx验证.

引入了非图形约束的 RDFS本体通常被称为约束增强的

RDFS本体,即 RDFS(c)本体[４].由于现实世界中的约束条件

具有多样性及复杂性,非图形约束的引入使得 RDFS(c)模式

的验证问题变得更加复杂,甚至可能导致该任务变为不可判

定的,因此尽管已有上述研究成果被提出,如何推导模式

验证问题的可判定性并高效地对模式进行验证仍未得到

很好的解决,目前已成为 RDFS(c)本体建模领域的研究热

点之一.

针对已有的技术无法识别验证任务的可判定性以及效率

不高的问题,本文提出了一种基于约束依赖性解析的方法.

为了把 RDFS(c)模式及待检测的规约统一于一种语义框架

下,首先将二者转化为一阶谓词逻辑表达式,在此基础上通过

分析肯定文字和否定文字对逻辑表达式的不同影响,研究了

约束之间的修复Ｇ违背关系,并据此建立反映此关系的约束依

赖图.为了剔除对结果无影响的非依赖弧,我们给出了约束

依赖图的约简策略,然后通过识别图中的有限环路来推导出

问题的可判定性.对于每一种约简策略和识别策略,都给出

了严格的形式化证明.

下文将通过两个例子来阐述所提出的方法.例１(如图１
所示)中的 RDFS(c)模式描述了教师(Teacher)与教学团队

(TeachingGroup)之间的关系.教师可以是教学团队的督导

(用一般对象属性Supervises表示),也可以是存在招募关系

的教学团队成员(用类属对象属性 Member表示).附加的非

图形约束分别限制:每个教学团队有且只能有一个督导(约束

１);每个教学团队至少拥有一名成员(约束２);任何教学团队

的成员只能被至多一名成员所招募(约束３);作为教学团队

的督导的教师不能是该团队的成员之一(约束４);教学团队

的成员不能自己招募自己(约束５);每个教学团队中至少有

一名成员是被本团队的其他成员所招募来的(约束６).为了

不失一般性,非图形约束均以一阶谓词逻辑公式表示.

图１　描述教师和教学团队之间关系的 RDFS(c)模式

Fig．１　RDFS(c)Schemadescribestherelationshipbetweenteacherandteachinggroup

　　例２(如图２所示)中的 RDFS(c)模式描述了职员(Staff)
和部门(Division)之间的关系.Staff既可以是普通职员,也
可以是部门的管理者,因此通过 HasStaff和IsManagedBy两

种对象属性关联到 Division.附加的４个非图形约束分别用

以限定:Staff和 Division通过IsManagedBy相关联时,实例

数量的限制(约束１和约束２);Staff和 Division通过 HasＧ
Staff相关联时,实例数量的限制(约束３和约束４).

运用本文的方法,我们发现例１对应的约束依赖图中存

在的所有环路都属于有限环路.由于检测类和属性的可满足

性、约束的非冗余性的任务均可转化为一阶谓词逻辑表达式

的可满足性检测,因此可以推出在该 RDFS(c)模式中的上述

验证任务均是可判定的.在此基础上运用所提出的检测算

法,实验结果表明所提方法能够高效、准确地对该模式进行验

证.相反,例２对应的约束依赖图中存在２个环路,其中之一

不是有限环路,因此在该 RDFS(c)模式中的上述验证任务是

不可判定的.实际上,例２中的模式对应于一个经典的 EＧR

模型,Lenzerini等[１４]已经证明了在该EＧR模型中实体和关系

的可满足性推理任务是不可判定的,在此我们借用了该例来

说明本方法的过程及有效性.

３６３赵晓非,等:一种约束增强的 RDFS本体的模式验证方法



图２　描述职员和部门之间关系的 RDFS(c)模式

Fig．２　RDFS(c)Schemadescribestherelationshipbetweenstaffand

division

２　约束依赖性解析的逻辑基础及本方法的整体思路

２．１　约束依赖性解析的逻辑基础

限于篇幅,我们仅对与本文关系密切的逻辑机制进行简

要介绍.

变元和常量统称为项,记为t.原子P(t１,􀆺,tn)是作用

于n个项t１,􀆺,tn的谓词,简记为P(t－).如果一个原子中的

每个ti都是常量,则称该原子为闭原子.原子P(t－)及其否定

原子 P(t－)统称为文字,记为ℓ.

一个标准子句 是形如ℓ１∧􀆺∧ℓm → (m≥０)的表达

式,其中 为原子,每个ℓi为文字. 和ℓ１∧􀆺∧ℓm分别称为

标准子句的头(记为head( ))和体(记为body( )).根据头

和体的不同取值,标准子句可进一步分为３种形式.

(１)事实:事实是形如→P(A－ )的标准子句,也可简写为

P(A－),其中P(A－)为闭原子.例如 Teacher(Lucy)和 Mother
(Lucy,Linda)是分别陈述Lucy是教师以及 Lucy是 Linda的

母亲的事实.

(２)演绎规则:演绎规则是形如ℓ１∧􀆺∧ℓm →P(t－)(m≥

１)的标准子句,其中P 是演绎规则所定义的谓词名.一个谓

词名P 的定义是将P 作为头的所有演绎规则的集合.例如

下述２条演绎规则定义了谓词名 Aunt:

Sister(x,y)∧Father(y,z)→Aunt(x,z)

Sister(x,y)∧Mother(y,z)→Aunt(x,z)

(３)条件:条件是形如ℓ１∧􀆺∧ℓm →⊥(m≥１)的标准子

句,表示永远不能被满足的情形.例如,条件 Aunt(x,y)∧

Sister(x,y)→⊥表示Aunt(x,y)和Sister(x,y)永远不能同

时被满足.任何形式的一阶逻辑表达式都可以在有限步骤内

转换为与之等价的标准子句并进一步转换为与之等价的条

件,具体步骤参见文献[１５].

项、文字以及由它们构成的语法结构(事实、演绎规则

等),统称为表达式.若ε是表达式,则var(ε)表示ε中出现

的所有变元的集合.一个逻辑模式 是一个二元组( ,

),其中 是演绎规则的有限集合,而 是条件的有限

集合,前者用于定义 中的规则,后者用于定义 中的约

束.在 和 的体中出现的谓词分为外延谓词和内涵谓

词２种,前者是事实中直接给定的关系,而后者是 中的演

绎规则所定义的关系.给定逻辑模式 , 的例示I是一

个二元组( , ),其中 是外延谓词的事实的有限集合.

( )表示根据 中的演绎规则所推导出的事实(即内

涵谓词的事实)与 (即外延谓词的事实)的并集.例如,给定

＝{Sister(Rose,Tom),Sister(Rose,Lucy),Father(Tom,

Betty),Mother(Lucy,Linda),Sister(Rose,Linda)},令

是前述的定义谓词Aunt的２条演绎规则构成的集合,经过推

理可得 ( )＝ ∪{Aunt(Rose,Betty),Aunt(Rose,LinＧ
da)}.

置换θ是形如{x１/t１,􀆺,xn/tn}的一个集合,其中每个变

元xi互不相同且每个项ti≠xi.所有xi构成的集合被称为置

换θ的域,记为domain(θ).如果每个ti均为常量,则称置换θ
为闭置换.应用置换θ将表达式 中的每个xi同步替换为相

应的ti所得到的表达式,记为εθ.给定例示I及条件ℓ１∧􀆺∧

ℓm→⊥(m≥１),如果存在闭置换θ使得I⊧(ℓ１∧􀆺∧ℓm)θ,则

称I违背该条件.换句话说,例示I违背条件ℓ１∧􀆺∧ℓm →
⊥(m≥１)当且仅当{ℓ１θ,􀆺,ℓmθ}⊆ ( ).例如,由于存在

闭置换θ＝{x/Rose,y/Linda}使得{Aunt(x,y)θ,Sister(x,y)

θ}＝{Aunt(Rose,Linda),Sister(Rose,Linda)}⊆ ( ),因

此前述的例示违背了条件Aunt(x,y)∧Sister(x,y)→⊥.如

果例示I不违背 中的任何一个条件,则称I关于 是一

致的.

２．２　本方法的整体思路

如前所述,给定 RDFS(c)模式和待检测的规约(简记为

STC(StatutetobeChecked)),模式验证过程是检测该模式是

否满足STC的过程.为了推导该过程的可判定性并实现验

证,我们借助逻辑机制对 RDFS(c)模式进行形式化描述,将其

转化为一组一阶约束.进一步,将模式中的类、数据属性和对

象属性转化为一阶谓词,而模式中的图形约束和非图形约束

转化为一组条件表达式(即一组一阶约束).STC的检测问

题则转化为一阶表达式的可满足性检测问题.例如,检测

TeachingGroup可满足性的任务转化为TeachingGroup(g)的可

满足性检测,而检测是否存在拥有两个督导的教学团队的任务

则转化为Supervises(t１,g)∧Supervises(t２,g)∧t１‹›t２的可满

足性检测.

由于STC所对应的一阶表达式的可满足性检测过程是

搜索既满足约束也满足 STC的例示的过程,因此检测 STC
是否是可满足的等价于判断是否可以修复一个满足STC的

例示.假定存在某个满足STC的例示I,如果I违背某个约

束,则通过I是无法判断 STC 的可满足性的,然而在满足

STC的前提下可以通过向I中添加有限数量的新实例来尝

试修复被违背的约束.新实例的引入有可能导致其他约束被

违背,因此该过程是一个迭代的过程,反复添加新实例修复被

违背的约束,直至得到一个与所有约束集合一致的例示或者

存在被违背的约束且无法再进行修复为止.前者意味着

STC是可满足的,而后者意味着STC是不可满足的.

通过这种分析不难看出,如果上述过程可以在有限步骤

内结束,则STC的检测问题是可判定的,否则该问题是不可

判定的,因此影响该问题可判定性的约束无外乎两种情况:

(１)试图满足STC(或修复随后被违背的约束)时会被违背的

约束;(２)当被修复时将违背其他约束的约束.以图１为例,

假定要找到一个例示以证明 TeachingGroup是可满足的.仅

包含一个 TeachingGroup的实例的例示满足 TeachingGroup
但却违背了每个教学团队至少拥有一名成员的约束.为了
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修复该约束,需要向例示中添加与 TeachingGroup相关联的

一个 Teacher的实例,然而该实例的添加进一步违背了另一

条约束,即每个教学团队中至少有一名成员是被本团队的其

他成员所招募来的.因此第一个约束会影响 TeachingGroup
的可满足性的判定,因为试图满足STC时它会被违背并且当

修复它时也将违背其他约束.由于当第二个约束被违背时总

是可以通过添加 Teacher的一个新的实例并建立二者之间的

招募关系来进行修复,而这种修复不会违背其他任何约束,因

此第二个约束不会影响 TeachingGroup可满足性的判定.我

们将建立约束依赖图,以便反映约束之间的这种关系.

总体而言,本方法验证 RDFS(c)模式是否满足指定的

规约分４步进行:(１)将 RDFS(c)模式及 STC形式化为一

阶谓词逻辑表达式;(２)建立约束依赖图并对其进行约简;

(３)识别有限环路从而确定任务的可判定性;(４)执行可满

足性检测算 法 对 模 式 进 行 验 证.第 ３－６ 节 将 分 别 对 这

４步进行详细介绍.

３　RDFS(c)模式和规约的形式化

３．１　RDFS(c)模式的形式化

我们对模式中的类、一般对象属性、类属对象属性、数据

属性、图形约束和非图形约束分别进行形式化,具体的方法如

表１所列.

表１　RDFS(c)模式元素的形式化

Table１　FormalizationforelementsofaRDFS(c)schema

RDFS(c)模式元素 逻辑表达式

基本

元素

类C C(c)
类C１和C２之间的一般对象属性R R(c１,c２)
类C１和C２之间的类属对象属性R R(r,c１,c２)

类C的数据属性A CA(c,a)

图形

约束

类层次:类C１是类C２的子类 C１(c)∧ C２(c)→ ⊥

类C１和C２之间的一般[类属]对象属性R 的完整性
R([r,]c１,c２) C１(c１)→ ⊥
R([r,]c１,c２) C２(c２)→ ⊥

类C１和C２之间的类属对象属性R 的实例唯一性 R(r１,c１,c２)∧R(r２,c１,c２)∧r１‹›r２→ ⊥
类C的数据属性A 的完整性 CA(c,a) C(c)→ ⊥

非图形

约束

类C１和C２之间的一般[类属]对象属性R 在C１方的下

限lower约束(lower为正整数)

C２(c２) lowerR(c２)→ ⊥
R([r,]c１１,c２)∧R([r,]c１２,c２)∧􀆺∧R([r,]c１lowerＧ１,

c２)∧R([r,]c１lower,c２)∧c１１‹›c１２∧􀆺∧c１lowerＧ１‹›

c１lower→lowerR(c２)

类C１和C２之间的一般[类属]对象属性R 在C１方的上

限upper约束(upper为正整数)

R([r,]c１１,c２)∧R([r,]c１２,c２)∧ 􀆺 ∧R([r,]

c１upper,c２)∧R([r,]c１upper＋１,c２)∧c１１‹›c１２∧􀆺∧
c１１‹›c１upper＋１∧􀆺∧c１upper‹›c１upper＋１→⊥

类C１和C２之间的一般[类属]对象属性R 在C２方的下

限lower约束(lower为正整数)

C１(c１) lowerR(c１)→ ⊥
R([r,]c１,c２１)∧R([r,]c１,c２２)∧ 􀆺 ∧R([r,]c１,

c２lowerＧ１)∧R([r,]c１,c２lower)∧c２１‹›c２２∧􀆺∧c２lowerＧ１
‹›c２lower→lowerR(c１)

类C１和C２之间的一般[类属]对象属性R 在C２方的上

限upper约束(upper为正整数)

R([r,]c１,c２１)∧R([r,]c１,c２２)∧􀆺∧R([r,]c１,

c２upper)∧R([r,]c１,c２upper＋１)∧c２１‹›c２２∧􀆺∧c２１‹›

c２upper＋１∧􀆺∧c２upper‹›c２upper＋１→⊥

　　对于模式中的基本元素,我们把每个类形式化为一个一

元谓词,每个一般对象属性和每个数据属性分别形式化为一

个二元谓词,而每个类属对象属性则形式化为一个三元谓词,

所有谓词中的参数均为变元.例如,类Teacher被形式化为

Teacher(t),其中t是Teacher 的实例变元.类 Teacher和

TeachingGroup 之间的一般对象属性Supervises被形式化为

Supervises(t,g),其中t和g 分别是Teacher 和TeachingＧ

Group 的实例变元.类Teacher和TeachingGroup 之间的类

属对象属性Member被形式化为Member(m,t,g),其中m 是

Member的实例变元.

在此基础上,每个图形约束被形式化为表示一阶约束的

条件表达式.例如,类Teacher和Staff 之间的类层次被形

式化为Teacher(t)∧ Staff(t)→⊥,该条件表达式精确地

指定了所有Teacher的实例必须也是Staff 的实例.一般对

象属性Supervises的完整性被形式化为２个条件表达式:SuＧ

pervises(t,g)∧ TeachingGroup(g)→ ⊥ 和 Supervises(t,

g)∧ Teacher(t)→⊥.前者指定Supervises的值域是TeachＧ

ingＧGroup,而后者指定Supervises的定义域是Teacher.类

属对象属性Member的实例唯一性被形式化为 Member(m１,

t,g)∧Member(m２,t,g)∧m１‹›m２→⊥,该条件表达式精确

地指定了被同一对Teacher和TeachingGroup 的实例所定义

的Member的实例必须是唯一的.

对于每个非图形约束,我们首先建立表示该约束的一阶

逻辑表达式,接着对其进行标准子句化(参见文献[１５]),将其

转化为等价的标准子句,并进一步转化为等价的条件表达式.

通过这种方式,每个非图形约束被形式化为表示一阶约束的

条件表达式,从而融入与图形约束相同的形式化体系.为了

不失一般性,表１中仅列出了下限约束和上限约束的形式化

方法,其他非图形约束均可按照这种步骤进行形式化.需要

特别指出的是,此过程中可能会有辅助谓词被引入.例如,约

束“每个教学团队至少有一名督导”将被形式化为TeachingＧ

Group(g)∧ oneSuperviser(g)→⊥和Supervises(t,g)→oneＧ

Superviser(g),其中的oneSuperviser(g)即为向条件表达式转

化过程中引入的辅助谓词.直观上看,Supervises(t,g)→oneＧ

Superviser(g)用以表示如果存在 Teacher的实例t对TeaＧ

chingGroup的实例g 进行监督指导,则g 达到下限要求;而
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TeachingGroup(g)∧ oneSuperviser(g)→⊥则表示如果g
是TeachingGroup 的实例而g 没有达到下限要求,则约束被

违背.

应用表１中的方法对图１中的 RDFS(c)模式进行形式

化,得到的结果如表２所列.

表２　图１RDFS(c)模式对应的一阶约束

Table２　FirstＧorderconstraintsfortheRDFS(c)schemainFig．１

图形

约束

类层次

Con１:Teacher(t)∧ Staff(t)→ ⊥
Con２:TeachingGroup(g)∧ WorkingGroup(g)→ ⊥
对象属性的完整性

Con３:Supervises(t,g)∧ TeachingGroup(g)→ ⊥
Con４:Supervises(t,g)∧ Teacher(t)→ ⊥
Con５:Member(m,t,g)∧ TeachingGroup(g)→ ⊥
Con６:Member(m,t,g)∧ Teacher(t)→ ⊥

Con７:Recruits(m１,m２)∧ beMember(m１)→ ⊥
Member(m,t,g)→ beMember(m)

Con８:Recruits(m１,m２)∧ beMember(m２)→ ⊥
类属对象属性的实例唯一性

Con９:Member(m１,t,g)∧Member(m２,t,g)∧m１‹›m２→ ⊥

非图形

约束

约束１
Con１０:TeachingGroup(g)∧ oneSuperviser(g)→ ⊥
Supervises(t,g)→ oneSuperviser(g)
Con１１:Supervises(t１,g)∧Supervises(t２,g)∧t１‹›t２→ ⊥
约束２
Con１２:TeachingGroup(g)∧ oneMember(g)→ ⊥

Member(m,t,g)→ oneMember(g)
约束３
Con１３:Recruits(m１,n)∧Recruits(m２,n)∧m１‹›m２→ ⊥
约束４
Con１４:Supervises(t,g)∧Member(m,t,g)→ ⊥
约束５
Con１５:Member(m,t１,g１)∧ Member(n,t２,g２)∧Recruits(m,

n)∧t１＝t２→ ⊥
约束６
Con１６:TeachingGroup(g)∧ onebeRecruited(g)→ ⊥

Member(m,t１,g)∧Member(n,t２,g)∧Recruits(m,n)

∧t１‹›t２→ onebeRecruited(g)

３．２　RDFS(c)规约的形式化

如前所述,需要将 STC 形式化为一阶表达式,从而将

STC的检测问题转化为其对应的一阶表达式的可满足性检

测问题.如果表达式是可满足的,则说明存在既满足所有约

束也满足该STC的例示,即该STC成立.
类C的可满足性检测将直接转化为C(c)的可满足性检

测,而对象属性R的可满足性检测则直接转化为R([r,]c１,

c２)的可满足性检测.下面讨论约束的非冗余性检测.一个

约束是冗余的,当且仅当该约束所禁止的例示已被其他约束

所避免.换句话说,如果删除某约束后,存在满足其他所有约

束但违背该约束的例示,则该约束是非冗余的.尽管冗余的

约束不影响 RDFS(c)本体的正确性,它却使得本体的修改更

加困难并且容易导致约束之间的冲突.此外,冗余的约束也

会降低本体推理的效率.检测约束非冗余性的任务将转化为

该约束所对应的条件表达式的体的可满足性检测.例如,检
测例１中约束４的非冗余性将被转化为Supervises(t,g)∧
Member(m,t,g)的可满足性检测.如果上式是不可满足的,
则说明不可能存在这样的例示,其中教师t既是教学团队g
的督导也是g 的成员之一,也就是说,删除约束４后,它所禁

止的例示已被其他约束所避免,因此可知约束４是冗余的.

４　RDFS(c)模式的约束依赖性解析

４．１　约束依赖图的建立

通过３．１节所述的形式化,已将 RDFS(c)模式中的所有

约束转化为一阶条件表达式.由于每个条件表达式表示一种

不能被满足的情形,因此当条件的体中的所有肯定文字中的

原子为真(即在 ( )中出现),而所有否定文字中的原子

为假(即在 ( )中不出现)时,该条件被违背.
定义１　条件Con的体中的每个肯定文字P(t－),称为

Con的一个潜在违背.条件Con的所有潜在违背构成的集合

被称为Con的潜在违背集,记为Pc(Con).
术语“潜在违背”用于表明并不是体中的肯他文字中的原

子的出现必然导致Con的违背,而是“可能”导致Con的违

背,仅当体中的其它肯定文字中的原子都出现且所有否定文

字中的原子都不出现时会导致Con 的违背.举例来说,当
( )中不存在事实TeachingGroup(B)时,Supervises(A,

B)的出现将导致Con３的违背,因此Supervises(t,g)是Con３

的一个潜在违背.由于Con３的体中不包含其他肯定文字,因
此Pc(Con３)＝{Supervises(t,g)}.对于Con１４,当 ( )中
包含事实 Member(M,C,D)时,Supervises(C,D)的出现将导

致该约束的违背,反之亦如此,因此Pc(Con１４)＝{Supervises
(t,g),Member(m,t,g)}.

定义２　对于条件Con的体中的每个否定文字 P(t－):
(１)如果P(t－)不是由演绎规则所定义的原子,则每个{P(t－)}

是Con的一个修复;(２)如果P(t－)是由演绎规则所定义的原

子,则定义P(t－)的每个演绎规则的体中出现的所有肯定文字

的集合是Con的一个修复.条件Con的所有修复构成的集

合称为Con的修复集,记为Re(Con).

对于条件Con的体中的每个否定文字 P(t－),P(t－)在
( )中出现意味着 P(t－)为假,进而避免了Con被违背,

因此P(t－)的出现实际上修复了Con.令Rek(Con)为Re(Co
n)中的第k个修复,由于Con被违背时无论向例示中添加哪

个Rek(Con)的实例都可以修复该Con,因此每个Rek(Con)是
一种 修 复 Con 的 不 同 方 法.举 例 来 说,对 于 Con３,由 于

TeachingGroup(g)不 是 由 演 绎 规 则 所 定 义 的 原 子,因 此

{TeachingGroup(g)}是Con３的一个修复,由于Con３的体中

不包含其他否定文字,因此 Re(Con３)＝{{TeachingGroup
(g)}}.对于Con１６,由于onebeRecruited(g)是由演绎规则所

定义的 原 子,因 此 {Member(m,t１,g),Member(n,t２,g),

Recruits(m,n)}是Con１６的一个修复.由于Con１６的体中不包

含其他否定文字,因 此 Re(Con１６)＝ {{Member(m,t１,g),

Member(n,t２,g),Recruits(m,n)}}.对于修复集为空的约束

(比如Con１４),这些约束一旦被违背,将永远无法被修复.

基于 RDFS(c)模式对应的条件表达式的集合,下面将建

立(为了使某个约束可满足而应用的)修复和(应用该修复可

能导致的其他约束的)违背之间的相互影响关系.进一步,如
果某个Con的一个修复与另一个Con 的潜在违背集包含相

同的原子,通过添加该原子的新实例来修复前一个Con可能

导致后一个Con被违背,因此这两个Con之间存在修复Ｇ违背

关系.我们通过建立约束依赖图来反映这种关系.
定义３　一个约束依赖图G是一个有向图,其中每个顶点
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对应于一个约束.令i,j表示约束的序号,k表示修复的序

号,从顶点Coni到Conj存在有向弧(标记为Rek(Coni)),当且

仅当存在原子 P(t－)和置换θ满足P(t－)∈ Rek(Coni)并且

P(t－)θ∈ Pc(Conj),其中Rek(Coni)∈Re(Coni).

根据定义３,如果约束Coni的某个修复Rek(Coni)与Pc
(Conj)包含相同的原子,即Conj可能由于Coni的该修复而被

违背,则建立从Coni到Conj的有向弧以表示这种关系,并将

该弧标记为 Rek(Coni).例如,Con７的第一个修复{Member
(m,t,g)}与Con１４的潜在违背集{Supervises(t,g),Member
(m,t,g)}都包含原子Member(m,t,g),因此添加Member(m,

t,g)的一个实例来修复Con７就会导致Con１４被违背(如果违

背Con１４的其他条件都满足),我们建立从Con７到Con１４的有

向弧并将其标记为{Member(m,t,g)}.按照定义３,基于表２
中的所有一阶约束建立起约束依赖图,如图３所示.

图３　基于表２中的一阶约束建立的约束依赖图

Fig．３　Constraintdependencygraphestablishedbasedonthe

firstＧorderconstraintsinTable２

４．２　约束依赖图的约简

通过深入分析约束依赖图可以发现,尽管某些顶点之间

存在弧,但是弧的始端约束的修复并不会导致其终端约束的

违背.由于将这些事实上不会导致违背发生的有向弧从约束

依赖图中删除不会影响模式验证的结果,因此称这种可删除

的弧为非依赖弧.例如对于图３中的Con３,向 ( )中添

加事实Supervises(A,B)导致了 Con３被违背,其相应的修复

TeachingGroup(B)却永远不会导致 Con１０的违背(由于 Con１０

的修复已存在于 ( )中).再比如Con１０的修复也永远不

会导致Con１１的违背.由于二者分别描述每个教学团队至少

和至多拥有一名督导,而上限约束并不会由于修复下限约束

而被违背(因为如果添加了TeachingGroup(A)而导致Con１０

被违背,修复Con１０意味着之前 TeachingGroup 的实例A 并

没有通过Supervises关联到任何Teacher的实例),因此Con３

到Con１０、Con１０到Con１１的弧都是不影响模式验证结果的非依

赖弧.

定义４　给定约束依赖图G,令Rek(Coni)是从Coni到

Conj的弧,其中i,j表示约束的序号,k表示修复的序号,对于

任意例示I＝( , ),如果均存在置换θ使得 ( )∪(Rek

(Coni))⊧ body(Conj)θ,则称Rek(Coni)为非依赖弧.

定义５　如果变元x 满足x∈var(Rek(Con))并且x∉
var(Pc(Con)),其中k表示修复的序号,则称x是Rek(Con)

的增量变元.Rek(Con)的所有增量变元的集合记为addition
(Rek(Con)).

下面给出删除非依赖弧的策略.以图４中的２个约束为

例来进行说明.与前面类似,i和j 表示约束的序号,h和k
表示修复的序号.

图４　删除非依赖弧的用例

Fig．４　ExampleofdeletingnonＧdependentarc

定理１　 若 存 在 置 换 θ 及 修 复 Reh (Conj )满 足

Reh(Conj)θ⊆Pc(Coni)∪Rek(Coni),其中domain(θ)⊆adＧ
dition(Reh(Conj)),则弧Rek(Coni)是非依赖弧.

证明:假设例示I|≠Coni,通过向I中添加Rek(Coni)的
实例得到的例示为I′且I′⊧Coni.根据I|≠Coni可得I⊧Pc
(Coni)∧I|≠Rek(Coni).再考虑I′的建立过程,可知I′⊧
Pc(Coni)∪Rek(Coni).根据存在置换θ满足Reh(Conj)θ⊆
Pc(Coni)∪Rek(Coni)且domain(θ)⊆addition(Reh(Conj))

可得I′⊧Reh(Conj)θ,也就是说Conj的修复Reh(Conj)已经

成立,因此I′⊧Conj.证毕.

直观地说,每当Pc(Coni)成立,通过添加Rek(Coni)的实

例进 行 修 复 时,Reh (Conj)总 是 成 立,因 为 它 已 包 含 于

Pc(Coni)∪Rek(Coni)中,因此尽管 Pc(Conj)可能由于 Rek

(Coni)的添加而变为真,Conj却不会被违背.图３中Con３和

Con１０的关系即属于这种情况,因此它们之间的弧是可被删除

的非依赖弧.

定理２　若对于从Rek(Coni)到Pc(Conj)的所有置换θ,

均存在置换θ′满足Rek(Coni)θ′⊆Pc(Conj)\Rek(Coni)θ,其中

domain(θ′)⊆addition(Rek(Coni)),则弧 Rek(Coni)是非依

赖弧.

证明:假定例示I|≠Coni,通过向I中添加 Rek(Coni)

的实例进行修复得到的例示为I′,现通过反证法证明I′不

可能违背Conj.假设I′|≠Conj,即I′⊧Pc(Conj)且Conj修

复集中的任何修复均不被I′满足,根据已知条件,对于任

意从Rek(Coni)到 Pc(Conj)的 置 换θ,均 存 在 置 换θ′满 足

Rek(Coni)θ⊆Pc(Conj)\Rek (Coni)θ,可 知 从 I′中 去 除

Rek(Coni)后的例示(实际上就是I)仍将满足Rek(Coni)θ′,因
此可得I⊧ Rek(Coni)θ′;再考虑domain(θ′)⊆addition(Rek

(Coni)),可知Coni的修复Rek(Coni)已成立,即I⊧Coni,这
与I|≠Coni相悖,故Coni的修复不可能违背Conj.证毕.

图３中从Con１０到Con１１的弧即属于此种情形,如果I′违

背Con１１,则将Con１１左边的两个Supervises实例中刚添加进

来的(即为了修复Con１０而添加进来的)那一个去掉之后得到

的I仍包含一个Supervises的实例,该实例给出了TeachingＧ
Group(g)的督导,也就是说g至少有一名督导的约束得以满

足,即I满足Con１０,这与I不满足Con１０相悖,因此假设不成

立,即I′不可能违背Con１１.

定理３　如果变元x∈addition(Rek(Coni))的定义域是

无穷的,Pc(Conj)中存在原子 P(t－)使得assignmentupper

７６３赵晓非,等:一种约束增强的 RDFS本体的模式验证方法



(Rek(Coni),P(t－),x)＜assignmentlower(Pc(Conj),P(t－),

x),则弧Rek(Coni)是非依赖弧.其中assignmentupper(φ,P
(t－),x)/assignmentlower(φ,P(t－),x)表示针对给定文字的集

合φ,为了确保包含变元x的原子P(t－)的每个文字都为真,

需要赋值的闭原子的最大/最小个数.

证明:假定例示I|≠Coni,通过向I中添加Rek(Coni)的
实例修复Coni后得到的例示为I′.该修复为变元x赋予新

值A(由于x的定义域是无穷的,因此A 总是存在的),现通

过反证法证明I′⊧Conj.
假设I′|≠Conj,即I′⊧Pc(Conj)且Conj修复集中的任何

修复均不被I′满足,此时I′至少包含assignmentlower(Pc
(Conj),P,x)个原子P(t－)的实例,其中x取值为A.由于A
是新值,因此I中不包含x 取值为A 的P(t－)的实例,也就是

说I′中x 取值为A 的P(t－)的实例只能是由修复Rek(Coni)

所引入的,即其个数＝assignmentupper(Rek(Coni),P(t－),

x).根据I′|≠Conj可得assignmentlower(Pc(Conj),P(t－),

x)＜＝assignmentupper(Rek(Coni),P(t－),x),这与前提条

件assignmentupper(Rek(Coni),P(t－),x)＜assignmentlower
(Pc(Conj),P(t－),x)相矛盾,假设不成立,故而I′必然满足

Conj.证毕.

此处对定理３中的assignmentupper(φ,P(t－),x)和asＧ
signmentlower(φ,P(t－),x)举例如下:假定φ＝P(x,u)∧P
(x,v)∧P(x,w)且已知u≠v,则assignmentupper(φ,P(t－),

x)＝３(此时u,v,w 均不相等),而assignmentlower(φ,P(t－),

x)＝２(此时w＝u或w＝v)).直观地说,定理３描述的是这

样的情形:由于向I中添加Rek(Coni)修复Coni时为变元x
赋予的值不与已有的值重复,所以将永远不会违背 Conj.
图３中从Con１６到Con９的弧即属于此种情形.由于仅当２个

不同的 Member的实例关联到同一个Teacher 的实例t 时

Con９才可 能 被 违 背,而 每 次 通 过 添 加 {Member(m,t１,g),

Member(n,t２,g),Recruits(m,n)}修复Con１６时,２个 Member
的实例关联的Teacher的实例t１和t２并不相同,所以Con１６的

修复永远不会导致Con９被违背.

按照定理１－定理３叙述的３个策略,消除图３中的非依

赖弧,可以得到约简后的约束依赖图,如图５所示.

图５　约简后的约束依赖图(例１)

Fig．５　Reducedconstraintdependencygraph(example１)

５　有限环路的识别

对于不构成环路的约束,这样的约束一旦被修复之后不

会再次被违背或者仅能再次被违背有限次(由于例示中的事

实集是有限的),因此不会产生无限的修复序列;相反,对于构

成环路的约束,由于修复这样的约束时向例示中添加的事实

可能导致该约束再次被违背,因此可能会产生无限次数的修

复.根据上述分析可以看出,约束依赖图中存在环路是产生

无限修复的必要、非充分条件.

令C＝(Con１Re１􀆺 ConnRenConn＋１＝Con１)是约束依赖

图中构成环路的顶点和弧的交替序列.C的存在意味着Coni

的修复Rei可能违背其他约束,而被违背的约束的修复可能

再次违背Coni.如果环路C 的所有运行实例都是顶点和弧

的有限交替序列,则称C 为有限环路.如果一个 RDFS(c)模

式对应的约束依赖图中包含的所有环路都是有限环路,则在

该图中的规约检测过程必然会在有限步骤内结束,即面向该

RDFS(c)模式的验证任务是可判定的.需要特别指出的是,如

果一个环路C 包含非有限子环,那么显然C 也不是有限环

路,因此我们将总是先对子环进行考察,只有当所有的子环都

是有限环路时,我们才会对C 进行考察.基于这个原因,后
文所考察的环路中的所有子环(如果存在的话)均已确定为有

限环路.本节将研究并提出识别约束依赖图中的有限环路的

策略.这些策略由定理４－定理６给出.

定理４　给定环路C＝(Con１Re１􀆺 ConnRenConn＋１ ＝

Con１),如果Pc(Coni)中存在原子Q(t－)使得Q(t－)∉∪
n

j＝１
Rej并

且var(Pc(Coni)\Q(t－))⊆var(Q(t－)),其中１≤i,j≤n,则C
是有限环路.

证明:令I表示模式的初始例示,即执行修复之前的例

示,θ１,􀆺,θk表示使得Q(t－)θi∈I(１≤i≤k)的k个闭置换.

用反证法,假设修复C 中的约束导致了无限的修复序列,则

Coni必被违背了无限次.令I′是对Coni执行了k次修复之后

得到的 例 示,可 知I′|≠Coni,进 而 令θk＋１ 是 使 得 Pc(Coni)

θk＋１⊆I′的闭置换.根据Q(t－)∉∪
n

j＝１
Rej可知不存在θ′＋１满足

Reiθk＋１⊆I′,其中θ′k＋１＝θk＋１∪θr而θr是Rei中的增量变元.根

据var(Pc(Coni)\Q(t－))⊆var(Q(t－))可知,必定存在闭置换θj

使得θj＝θk＋１且Q(t－)θj⊆I′.由于Coni已经被修复了k次,所

以Pc(Coni)θj⊆I′,进而可得Reiθj⊆I′,其中θj′＝θj∪θr.根

据θj＝θk＋１,我们发现存在闭置换θ′k＋１满足Reiθ′k＋１⊆I′,这

与不存在闭置换θ′k＋１满足Reiθ′k＋１⊆I′相矛盾,假设不成立,故
而C是有限环路.证毕.

直观地讲,定理４描述的是这样的情形:约束Coni拥有属

于环路中的所有修复以外的潜在违背,因此,由于初始例示中

的事实集是有限的,Coni至多会被违背有限次.图６中的２个

约束构成的环路即属于这种情形.Con１的潜在违背Q(x)不

属于Con２的修复并且由于var(P(x))⊆var(Q(x)),Con１的

违背依赖于该原子,因此即便P(x)∧Q(x)在例示中成立导

致了Con１被违背,Con２的后续的修复将只导致Con１再次被违

背有限次,每次违背由修复过程起始时刻的初始例示中的一

个事实Q(∗)所触发.
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图６　有限环路的用例

Fig．６　Exampleoffinitecycle

定理５　给定环路C＝(Con１Re１􀆺 ConnRenConn＋１ ＝

Con１),对于每一对P(x１,􀆺,xm)∈Rei和P(y１,􀆺,ym)∈Pc
(Coni＋１),１≤i≤n,如果xk是Rei中的增量变元意味着yk∉

var(Rei＋１),１≤k≤m,则C是有限环路.

证明:令I表示模式的初始例示,k表示I 中的不同常量

的个数.分２种情况讨论:

(１)C中的任何修复都不包含增量变元,此时任何修复都

不会向I中添加新的常量,因此Pc(Coni)的不同实例的个数

(即约束Coni的不同实例的个数)可以通过k个常量的排列组

合来求得,而该值必定是有限的,因此Coni被违背的次数必

定是有限的.

(２)C中存在包含增量变元的修复,用反证法,假设k个

常量导致C 中的约束被违背无限次并且Rei包含增量变元

xk.令I′是对C 中除了Coni以外的所有约束执行修复之后

得到的例示,那么对于所有Conj∈C,j≠i,如果存在置换θj使

得Pc(Conj)θj⊆I′,则必存在置换θj′＝θj∪θr使得Rejθj′⊆

I′,其 中 θr 是 对 Rej 包 含 的 增 量 变 元 进 行 的 置 换. 令

P(x１,􀆺,xk,􀆺,xm)表示包含增量变元xk的原子,根据假设

C中的所有约束被违背无限次,令P(x１,􀆺,xk,􀆺,xm)θi＝

P(y１,􀆺,yk,􀆺,ym)∈ Pc(Coni＋１),可知必存在为增量变元

yk赋予新常量的置换θi＋１使得Pc(Coni＋１)θi＋１⊆I′.再根据

前提条件xk∈var(Rei)而yk∉var(Rei＋１)可知,不存在θr＋１

使得Rei＋１θr＋１⊆I′.由于Conj是C 中除Coni以外的任意约

束,自然也包括Coni＋１,所以不存在置换使得Rei＋１(即Rej)

经过置换后包含于I′,这与前述Rejθj′⊆I′相矛盾,因此C 中

的约束被违背的次数必定是有限的.证毕.

定理５指出,对于所有为了修复Coni所引入的增量变元

xk,其置换后生成的yk均不出现在Coni＋１的修复集中,满足

这个条件可以避免在修复过程中无限地引入新的元素,因此

该环路是有限的.将其应用于图５,我们发现Con５－Con１６－

Con５是有限环路,因为Con５的修复并不引入增量变元,尽管

Con１６的修复引入了增量变元m、n、t１和t２,但它们都不出现在

Con５的修复集中,从而避免了新实例的传播.

定理６　给定环路C＝(Con１Re１􀆺 ConnRenConn＋１ ＝

Con１ ), 令 Facts ( Coni, Conj ) ＝

∪
t

k＝１
(Pc(Coni)∪Rei)θk, 如果i＝j

∪
t

k＝１
(Facts(Coni,Conj－１)∪Rej)θk, 如果i≠j

ì

î

í

ïï

ïï

,其中θk 是为

每个变元赋值的闭置换,t是不同的θk的个数,如果对于任意

的i,均存在j使得Facts(Coni,Conj)＝Facts(Coni,Conj＋１),

则C是有限环路.

证明:(用反证法)假设对于任意的i,均存在j使得Facts

(Coni,Conj)＝Facts(Coni,Conj＋１),但C 被违背无限次.首

先令i＝１,分２种情况进行讨论:

(１)不存在θ使得Pc(Conj＋１∪Rej＋１)θ ⊆ Facts(Con１,

Conj),也就是说,此时对于每个P(t－)∈Pc(Conj＋１),P(t－)不

存在于从Con１到Conj的任何一个修复中,即P(t－)∉(Re１∪

Re２∪􀆺∪Rej).此时Conj＋１被违背无限次的唯一可能是存

在m,j＋１≤m≤n且P(t－)∈Rem,也就是说存在从Conm 到

Conj＋１的弧 Rem,该 弧 使 得 C′＝ (Conj＋１Rej＋１ 􀆺 ConmRem

Conm＋１＝Conj＋１)构成了C的一个子环.如前所述,只有当子

环都是有限环路的情况下我们才会考察C 是否是有限的,因

此C′必定是有限环路,即Rem并不会导致无限个P(t－)实例的

引入,那么 引 入 无 限 个 P(t－)实 例 的 修 复 只 能 是 Rej,即

P(t－)∈Rej,这与P(t－)∉(Re１∪Re２∪􀆺∪Rej)相矛盾,因此

C不可能被违背无限次.

(２)存在θ使得Pc(Conj＋１ ∪Rej＋１)θ ⊆ Facts(Con１,

Conj),根据Conj＋１被违背无限次可知,此时必定存在某个

Conk≠Conj＋１ (１≤k≤j)使得 Pc(Conk)θ ⊆ Facts(Con１,

Conj)并且不存在θ′使得Pc(Conk∪Rek)θ′ ⊆ Facts(Con１,

Conj),也就是说存在从Conk＋１到Con１的弧Rek＋１,而该弧使

得C′＝(Con１Re１􀆺Conk＋１Rek＋１Conk＋２＝Con１)构成了C 的

一个子环.由于C′是有限环路,因此引入无限个实例的修复

只能存在于C 以外,即由介于C中的Conk＋２和Conn之间的

约束 所 引 入,令 其 为 Conm,k＋２≤m ≤n. 进 而 可 知

Facts(Con１,Conj)⊂Facts(Con１,Conm),再根据Facts(Con１,

Conm)⊆Facts(Con１,Conj＋１)可得Facts(Con１,Conj)⊂Facts
(Con１,Conj＋１),这与前提 Facts(Con１,Conj)＝Facts(Con１,

Conj＋１)相悖.

综上,当i＝１时,C必定被违背有限次.i＝２,３,􀆺,j时

的证明方式与之类似,此处不再赘述.最终可得,对于任意的

i,如 果 均 存 在 j 使 得 Facts(Coni,Conj)＝Facts(Coni,

Conj＋１),则C必定是有限环路.证毕.

定理６指出,采用C中的约束之一作为起点,向Facts中

添加它的潜在违背和相应修复的实例.这些实例为该约束的

潜在违背和相应修复中的每个变元逐次分配所有的新常量.

这一过程将导致最大数目的新实例被建立,从而导致最大数

目的违背发生.接着,修复随后被违背的约束,方法是为相应

修复中的每个变元逐次指派所有可能的新常量,并将这些修

复添加进Facts中.如果无论采用C 中的哪个约束作为起

点,当该约束再次被修复之前,Facts中的元素数目均停止增

长,则意味着C 中约束的违背必然是有限的.将之应用于

图５,我们发现Con１６－Con７－Con５－Con１６和Con１６－Con８－

Con５－Con１６均是符合此种情形的有限环路.

将上述理论应用于例 １,对于图 ５中的所有 ３个环路

(Con７和Con８各参与１个环路),由于每个环路至少满足定

理４－定理６其中之一,因此可以得出结论:在该图对应的

RDFS(c)模式之上的验证任务是可判定的.对于例２来说,利

用表１中的方法对RDFS(c)模式进行形式化,可以得到表３所

列的结果.
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表３　图２RDFS(c)模式对应的一阶约束

Table３　FirstＧorderconstraintscorrespondingtoRDFS(c)

schemainFig．２

图形

约束

对象属性的完整性

con１:IsManagedBy(d,s)∧ Division(d)→ ⊥

con２:IsManagedBy(d,s)∧ Staff(s)→ ⊥

con３:HasStaff(d,s)∧ Division(d)→ ⊥

con４:HasStaff(d,s)∧ Staff(s)→ ⊥

非图形

约束

约束１

con５:Division(d)∧ oneManager(d)→ ⊥
IsManagedBy(d,s)→ oneManager(d)

con６:IsManagedBy(d,s１)∧IsManagedBy(d,s２)∧s１‹›s２→ ⊥
约束２

con７:Staff(s)∧ oneManagedDivision(s)→ ⊥
IsManagedBy(d,s)→ oneManagedDivision(s)

约束３
con８:Division(d)∧ lowerStaff(d)→ ⊥

HasStaff(d,s１)∧HasStaff(d,s２)∧s１‹›s２ → lowerStaff
(d)

约束４

con９:HasStaff(d１,s)∧HasStaff(d２,s)∧d１‹›d２→ ⊥

基于表３建立约束依赖图并利用定理１－定理３叙述的

３个策略消除非依赖弧之后,得到的结果如图７所示.

图７　约简后的约束依赖图(例２)

Fig．７　Reducedconstraintdependencygraph(example２)

图７共包括２个环路,根据定理５可知Con３－Con８－

Con３是有限环路,原因是Con３的修复并不引入增量变元,而

Con８的修复中的增量变元并没有被传播到Con３的修复集中.

根据定 理 ４ 和 定 理 ５,另 一 个 环 路 Con１ －Con８ －Con４ －

Con７－Con１不是有限环路.下面对其应用定理６.先选择

Con１作为起点来模拟Facts的变化:Facts(Con１,Con１)＝{IsＧ

ManagedBy(１,２),Division(１)};Facts(Con１,Con８)＝{IsManaＧ

gedBy(１,２),Division(１),HasStaff(１,３),HasStaff(１,

４)};Facts(Con１,Con４)＝{IsManagedBy(１,２),Division(１),

HasStaff(１,３),HasStaff(１,４),Staff(３),Staff(４)};

Facts(Con１,Con７)＝{IsManagedBy(１,２),Division(１),HasＧ

Staff(１,３),HasStaff(１,４),Staff(３),Staff(４),IsManＧ

agedBy(５,３),IsManagedBy(６,４)};Facts(Con１,Con１)＝
{IsManagedBy(１,２),Division(１),HasStaff(１,３),HasＧ

Staff(１,４),Staff(３),Staff(４),IsManagedBy(５,３),IsＧ

ManagedBy(６,４),Division(５),Division(６)}.可见,Facts
中的元素数目在起点再次被修复前并未停止增长.选择其他

约束作 为 起 点,可 以 得 到 同 样 的 结 果.因 此 根 据 定 理 ６,

Con１－Con８－Con４－Con７－Con１不是有限环路,进而可知在

例２之上的模式验证任务不是可判定的.

６　基于约束依赖性解析的RDFS(c)模式验证算法

　　下面基于约束依赖关系之上的推理来检测与STC对应

的一阶表达式的可满足性,进而对模式进行验证.验证算法

的基本思路如下:该算法的目的是构建一个使得STC成立的

例示I,使得模式中的所有约束在I中都得到满足.该过程

分为以下两个阶段:规约满足阶段和约束满足阶段.

在规约满足阶段,确定满足特定STC所需的I中的事实,

而不考虑这些事实是否违背在模式的逻辑形式化中所定义的、

用来表示图形约束和非图形约束的一阶约束.如３．２节所述,

每个STC都被指定为文字和条件表达式的合取,其中的肯定

文字表示满足该规约所必需的事实,而否定文字则对应于在

构建的I中所禁止的事实.条件表达式说明了对肯定文字和

否定文字中的变元可能采用的值的要求.在将具体值指派给

要实例化的文字中的变元时,由于 RDFS(c)模式中的初始事

实是有限的,因此构建的例示I中的元素数目必然是有限的.

在约束满足阶段,必须确保所获得的例示不违背模式中

的任何约束.依赖图提供了应该考虑约束的顺序.没有输入

弧或其输入弧已被处理过的顶点被优先选择,以便在所有可

能违反该约束的约束都已经被修复之后,才会考虑该约束.

如果所有顶点都有待处理的输入弧,则优先选择输入弧数目

少的顶点.如果约束con的潜在违背在I 中成立,则必须修

复con.然后将它的修复集加入正在构建的例示I中.需要

注意的是,con可能会被其潜在违背的几个不同指派所违背,

此时每个指派都将导致不同的修复实例被添加到I中.当修

复失败时,即生成的例示I违背某个约束,而该约束无法被进

一步修复时,将使用下一个置换对该修复进行指派.当该修

复的所有实例都已被尝试并且失败时,如果该约束还有其他

修复,将依次选择其他修复.最后,当约束con的所有修复都

失败,或者当con的修复集为空时,必须丢弃正在构建的例示

I,因为不可能使其满足con.随后向前回溯,考虑con的前一

个约束的修复的下一种指派(采用下一个置换)和下一种修

复,如同刚才所解释的.

重复上述过程,如果最终无法得到满足所有约束的例

示I,则说明与 STC对应的一阶公式是不可满足的,即在

所定义的 RDFS(c)模式之上,该规约是不可能被确保的;相

反,当被构造的例示I不违背任何约束时过程终止,那么

获得的I证明该模式满足该规约.算法的详细步骤如算

法１所示.

算法１　检测STC的可满足性

输入:约束依赖图 G,STC＝P１(x－１)∧􀆺∧Pn(x－n)∧ Q１(y－１)∧􀆺∧

Qm(y－m)∧b１∧􀆺∧bs,其中P、Q 均为谓词名且 Q 非由演绎

规则所定义,bk(１≤k≤s)为STC中的条件表达式

输出:STC的可满足性结果,如果可满足,附加输出满足STC和所有

约束的一个例示I．

１．初始化例示I＝Ø,为满足 STC所需要的事实集 FN＝Ø,为满足

STC所禁止的事实集FP＝Ø;

２．对于每个bk(１≤k≤s),执行:{

３．　计算使得bkθ为真的闭置换θ的个数,令其为t,对于每个θi(０≤
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i≤t)执行:{

４．　　FNi＝{P１(x－１)θi,􀆺,Pn(x－n)θi};

５．　　FPi＝{Q１(y－１)θi,􀆺,Qm(y－m)θi};

６．　};

７．};

８．将 G中的所有节点按输入弧个数从小到大的顺序进行排序,并建

立队列L;

９．依次取出L中的每个元素,将其标记为con,执行下述操作:

１０)对于每个FNi(０≤i≤t),若FNi违背con,则:

１１．　{取出con的第一个修复,将其标记为 Re(con);

１２．　若 Re(con)＝Ø,则:

１３．　　{从L中取出con的前一个元素,若为空,则跳转到步骤(２３);

１４．　　若不为空,则将其标记为con,跳转到步骤(１０);}

１５．　否则:

１６．　　{FNi＋１＝FNi＋１ Re(con)θi;

１７．　　若∃Qj(y－j)θi＋１∈FPi＋１(１≤j≤m)使得 FNi＋１⊧Qj(y－j)θi＋１

或者FNi＋１违背con,则:

１８．　　　{FNi＋１＝FNi＋１ Re(con)θi＋１;

１９．　　　跳转到步骤１０;}

２０．　　否则:

２１．　　　{取出con的下一个修复,若为空,则跳转到步骤(２３);

２２．　　　若不为空,则将其标记为 Re(con),跳转到步骤(１２);}}}

２３．计算I＝∪
t

i＝０
FNi;

２４．依次取出L中的每个元素,将其标记为con,执行下述操作:

２５．若I违背con,且 Re(con)＝Ø 或不存在 Rej(con)∈Re(con)使得

I⊧Rej(con)θi,算法结束,输出“STC是不可满足的”

２６．算法结束,输出“STC是可满足的”并输出I.

７　实验及相关工作比较

为了证明本文方法的有效性,我们实现了一个原型系统

RdfsCV.系统以 RDFS格式文件以及包含非图形约束的文

本文件作为输入.转换组件负责将 RDFS(c)模式转换为一

阶约束.可判定性组件负责推断在输入模式之上的验证

任务的可判定性,最后由推理组件对模式进行验证.一旦

模式被转换为一阶约束,可判定性组件就能够构建依赖图

并对其进行解析.如果确定图中找到的所有环路都是有

限的,那么模 式 验 证 任 务 会 自 动 执 行,并 保 证 它 会 终 止.

RdfsCV会报告哪些类和属性可满足或不可满足,哪些约

束冗余或非冗余.

下面和相关工作进行定性比较.从４个方面进行对比:

支持约束建模语言的种类,支持的约束种类,可验证的规约,

是否支持可判定性的推断.详细结果列于表４中.可以看

出,OntoloＧCI支持的约束和规约的种类最少,适用范围较窄.

DLV２,FHIR和FHIR均不支持可判定性的推断,从而无法

确保模式验证任务是可终止的.相比之下,本文的方法采用一

阶谓词逻辑作为约束建模语言,其强大的表达能力赋予了方法

最大的适用性,特别是如果建立了ShEx语言和SHACL语言

到一阶谓词逻辑的映射,可以将上述３个工具的验证任务转移

到我们的工具中,并且支持可判定性的推断.

表４　相关工作的定性比较

Table４　Qualitativecomparisonofrelatedworks

约束建模语言 支持的约束 支持的规约 推断可判定性

DLV２ SHACL

类层次

属性的完整性

类属对象属性的实例唯一性

基数约束

类的可满足性

属性的可满足性
不支持

FHIR ShEx

类层次

属性的完整性

类属对象属性的实例唯一性

基数约束

类的可满足性

属性的可满足性

约束的非冗余性

不支持

OntoloＧCI ShEx
类层次

属性的完整性

类属对象属性的实例唯一性

类的可满足性

属性的可满足性
不支持

RdfsCV 一阶谓词逻辑

类层次

属性的完整性

类属对象属性的实例唯一性

基数约束

类的可满足性

属性的可满足性

约束的非冗余性

支持

　　为了对比 RdfsCV 和相关工具的时间性能,执行了超过

４０次的实验.实验选取 LUBMＧ５０和 LUBMＧ１００作为数据

集.对于每个数据集,分别随机选择４个元素并执行规约的

验证.由于本文的方法是针对转换得到的一阶表达式提出了

专门的可满足性检测算法,从而完成规约的验证,而一阶逻辑

的通用定理证明器(如iProver和 Leanprover)也可以执行可

满足性检测任务,因此将二者也纳入比较的范围.所有实验

是在Intel酷睿i５Ｇ１１５５G７、１６GB内存和 Windows１０操作系

统的环境下执行的.表５和表６列出了各工具的执行时间,

均以秒计.在 RdfsCV 执行时间的后面,还给出了所构建的

例示中包含的实例数目.

表５　LUBMＧ５０实验结果

Table５　ExperimentalresultsofLUBMＧ５０

Graduate
Course

Emeritus
Scholar

takes
Course

CＧ１１Ｇ３for
ResponsibleParty

RdfsCV ０．８２(１６) １．１２(２３) １．７６(４８) ９．３４(９８)

DLV２ ０．５６ ０．８９ １．６２ －

FHIR ３．２４ ２．９４ ３．７６ １２．０２

OntoloＧCI ２．７６ ２．６２ ３．５４ －

iProver ６．１２ ５．２７ ８．３９ １８．８０

Leanprover ６．９２ ５．２３ ７．７４ １６．５１

１７３赵晓非,等:一种约束增强的 RDFS本体的模式验证方法



表６　LUBMＧ１００实验结果

Table６　ExperimentalresultsofLUBMＧ１００

Staff
Member

Social
Service

hasWeekly
Breakup

CＧ５Ｇ１６for
BehavioralFeature

RdfsCV ０．９４(１８) １．３７(２７) １．７４(４４) １２．８２(１１２)

DLV２ ０．４７ ０．６４ １．６１ －
FHIR ３．３０ ３．１２ ４．５４ １１．９１

OntoloＧCI ２．０１ ２．９７ ３．１２ －
iProver ８．２２ ７．１０ ９．３７ １７．７７

Leanprover ８．１９ ７．２３ ９．９８ ２０．５２

对于LUBMＧ５０,选择３个元素,即类 GraduateCourse、类

EmeritusScholar、对象属性takesCourse执行可满足性检测,

并对约束 CＧ１１Ｇ３forResponsibleParty执行非冗余性检测.

对于前３个任务,RdfsCV 的平均执行时间是１．２３s,所构建

的例示 中 包 含 的 模 式 元 素 的 实 例 数 目 平 均 为 ２９ 个.而

DLV２,FHIR和 OntoloＧCI的平均执行时间分别为１．０２s,

３．３１s和２．９７s.如果把约束非冗余性检测也考虑进来,则

RdfsCV和FHIR的平均执行时间分别为３．２６s和５．４９s.

总体而言,本 文 的 方 法 取 得 了 略 逊 于 DLV２ 但 显 著 优 于

FHIR和 OntoloＧCI的时间性能.相比之下,iProver和 LeanＧ

prover耗时最长,４个任务的平均执行时间达到９．６５s和

９．１０s.究其原因,为了确保符合条件的例示一定会被找到

(如果存在),RdfsCV 会尝试所有可能的组合来构建符合条

件的例示,但只要找到一个即成功退出,因此并不会降低检测

效率.更重要的是,约束依赖性解析确保了在某个约束被处

理的时候,所有可能重复违背该约束的约束都已被修复,因而

最大程度地减少了回溯次数,从而显著提高了检测效率.本

文方法在 LUBMＧ１００上取得了类似的实验结果,此处不再

赘述.

结束语　为了推导 RDFS(c)模式验证问题的可判定性并

高效地对模式进行验证,本文提出了一种基于约束依赖性解

析的方法.将 RDFS(c)模式及待检测的规约统一于一阶谓词

逻辑框架下,分析了约束之间的修复Ｇ违背关系并识别约束依

赖图中的有限环路,在此基础上提出了一种模式验证算法.

该方法使得我们可以在模式验证之前预知哪些规约检测任务

是可终止的.实验结果表明,本方法在保证了强适用性的前

提下,具备相对较好的时间性能.未来的工作包括２个方面.

(１)增强本方法的可解释性,以便追溯模式验证中发现的错误

的原因,从而为修复错误提供支持.由于约束依赖性解析能

够直观地反映出待检测规约不满足哪些约束,因此本方法在

这方面有天然的优势.(２)研究ShEx语言和SHACL语言到

一阶谓词逻辑的映射方法,从而将 DLV２和 FHIR的验证任

务纳入本方法的框架并支持可判定性的推断,这也是一个有

趣的研究思路.
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