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Introduction

Contexte et définition du probléme

Ces derniéres années, les systémes d’inférence pair-a-pair (P2PIS), ou systémes pair-a-pair sé-
mantiques, ont recu une attention considérable car leur infrastructure permet de raisonner sur
des connaissances disséminées dans des réseaux. Notamment, ces systémes ont été largement
étudiés en Intelligence Artificielle (IA) et en Bases de Données (BD).

En TA, des P2PIS ont été étudiés pour le calcul de conséquences (par exemple |7, 8, 31]), le diag-
nostic & base de modeéles (par exemple [15, 14]), et répondre a des requétes (par exemple [21, 22|)
dans des réseaux d’agents intelligents en logique propositionnelle, ou encore le test de subsomp-
tion dans des réseaux d’ontologies exprimées en logiques de description (par exemple [63, 64]).
En BD, des P2PIS ont été étudiés pour répondre & des requétes dans des réseaux de BD re-
lationnelles (par exemple [46, 66, 27, 39, 24, 29, 17, 26]) ou dans le Web Sémantique (par
exemple [57, 67, 8, 9]). Ces P2PIS sont plus connus dans la littérature sous le nom de sys-
témes de gestion de données pair-a-pair (PDMS).

Les P2PIS sont des systémes fondés sur la logique. Ils sont constitués de serveurs autonomes
(c-a-d. congus et administrés indépendamment les uns des autres) appelés pairs. Chaque pair gére
une base de connaissances (BC) modélisant son domaine d’application ou son champ d’expertise
en termes de son propre vocabulaire (par exemple la théorie d’'un agent, une base de données
ou une ontologie). Des pairs ayant des centres d’intérét similaires peuvent établir des corres-
pondances sémantiques entre leurs BC en utilisant des formules logiques particuliéres appelées
mappings. Ces mappings jouent un role essentiel puisque, d’une part, ils définissent comment les
BC des pairs sont intégrées et, d’autre part, ils donnent lieu & un réseau sémantique dans lequel
il devient possible de raisonner (I'union des BC et des mappings de tous les pairs). En effet,
une tache d’inférence sur la BC d’un pair donné peut étre effectuée sur la BC du P2PIS en se
propageant de proche en proche dans le réseau de pairs en suivant les mappings appropriés.
Toutefois, raisonner dans un P2PIS n’est pas si simple. Le cadre pair-a-pair souléve des problémes
algorithmiques non triviaux puisqu’aucun pair d’un P2PIS n’a une vision globale du systéme :
chaque pair ne connait que sa propre BC et ses mappings avec d’autres pairs. Par conséquent, les
algorithmes standards (c-a-d. centralisés) de raisonnement ne peuvent pas étre réutilisés dans les
P2PIS : ils supposent que la BC sur laquelle la tache de raisonnement doit étre effectuée (ici la
BC du P2PIS) est fournie en entrée. Le challenge est donc de définir des algorithmes décentralisés
de raisonnement dont le but est de réduire une tache d’inférence sur la BC du P2PIS & un calcul
décentralisé entre pairs.

Dans cette thése, nous considérons les P2PIS propositionnels (c-a-d. ot les connaissances
des pairs sont décrites par des théories de la logique propositionnelle). Le choix de la logique
propositionnelle (LP) poursuit I'idée que “small can be beautiful” [62] afin de fournir des services
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Introduction

de raisonnement utiles, effectifs et passant & 1’échelle de grands systémes. Notre crédo est que
LP est un bon compromis entre expressivité et efficacité/passage a ’échelle des P2PIS.

Du point de vue de la calculabilité, I'utilisation de LP ne nécessite pas d’imposer des contraintes
sur les P2PIS afin de conserver la décidabilité de raisonnements du cadre logique classique (c-
a-d. centralisé) [8]. En revanche, raisonner dans certains P2PIS utilisant des logiques plus ex-
pressives peut necéssiter de telles contraintes, celles-ci pouvant étre percues comme drastiques
du point de vue d’applications réelles. Par exemple, il a été montré que répondre & une requéte
est indécidable dans un PDMS relationnel, & moins de recourir & des contraintes topologiques
(acyclicité des mappings) [46] ou encore & des sémantiques non standards (sémantiques épisté-
miques) |27, 39] avec lesquelles un mapping n’est plus une régle d’intégration entre pairs, mais
une régle d’échange de connaissances entre un pair source et un pair cible.

Du point de vue de la complexité, les principales taches de raisonnement en LP se situent
au premier niveau de la hiérarchie polynomiale (par exemple [32, 55|). En revanche, d’autres
logiques étudiées dans le cadre des P2PIS, et ne nécessitant pas de recourir & des contraintes
topologiques afin de conserver la décidabilité de raisonnements du cadre logique classique (c-a-
d. centralisé), semblent trop expressives pour envisager des raisonnements efficaces et passant a
I’échelle de grands P2PIS. Par exemple, la logique de description SHZQ utilisée dans les PDMS
de [63, 64| est ExpTime-compléte pour SAT [48].

Enfin, du point de vues des applications réelles, les P2PIS propositionnels se sont déja révélés
utiles en TA et en BD. En ce qui concerne 1'TA, le calcul (décentralisé) de conséquences a déja
été étudié dans ce cadre logique distribué [8, 31]|. Notons que 'inférence fondamentale de calcul
de conséquences est utilisée en IA dans plusieurs taches composites, telles que le raisonnement
de sens commun ou la compilation de connaissances. Ce calcul a été mis en ceuvre dans la pla-
teforme pair-a-pair SOMEWHERE et des expérimentations & partir de données synthétisées ont
montré son passage a ’échelle jusqu’a des P2PIS d’un millier de pairs [7]. En ce qui concerne les
BD, les PDMS SOMEOWL [8] et SOMERDFS [9] utilisent les P2PIS propositionnels mention-
nés ci-dessus (via une étape de compilation de connaissances) pour répondre & une requéte de
facon décentralisée dans un réseau de pairs annotant des données avec leurs propres ontologies.
Ces sytémes sont construits comme une sur-couche de SOMEWHERE et leur modéle de données
respectif est un fragment (propositionnalisable) d’une recommandation du W3C pour le Web
Sémantique : OWL-PL pour SOMEOWL, c-a-d. le fragment CLU de la logique de description
OWL-DL (la recommandation du W3C pour les ontologies complexes), et coreRDFS pour So-
MERDF'S, c-a-d. le fragment de logique de description de RDFS (la recommandation du W3C
pour les ontologies simples).

Contributions de cette thése

Les contributions de cette thése sont liés au raisonnement décentralisé dans les P2PIS pro-
positionnels et & ses applications au Web Sémantique.

La premiére contribution est le premier algorithme décentralisé de calcul de conséquences
par déduction linéaire dans les P2PIS propositionnels : DECA pr. Cette contribution inclus la
premiére étude de complexité (communicationnelle, en espace et en temps) pour un algorithme
totalement décentralisé de déduction, les algorithmes de la littérature n’ayant été jusqu’a présent
évalués qu’expérimentalement.
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La seconde contribution est la premiére étude de la notion d’extension conservative dans
un cadre décentralisé. Notamment, nous exhibons son lien théorique avec la déduction linéraire
décentralisée, et sa possible mise-en-ceuvre avec DECA . Dans les P2PIS, cette notion est im-
portante qu’elle a des liens étroits avec la confidentialité des connaissances d’un pair au sein d’un
P2PIS et avec la qualité de service fournie par un P2PIS. Nous étudions, du point de vue théo-
rique et de I’algorithmique décentralisée, les deux problémes suivants : (i) décider si un P2PIS est
une extension conservative d’un pair donné et (ii) calculer les témoins d’une possible corruption
de la base de connaissance d’un pair donné par un P2PIS, de sorte & pouvoir ’empécher.

La troisiéme contribution est un modéle distribué de données et les algorithmes associés de
gestion de données afin de mettre en ceuvre des PDMS pour le Web Sémantique fondés sur la
logique de description DL-LITER. Nous nous intéressons en particulier aux problémes de vé-
rification de consistance et de répondre & des requétes. Notre approche consiste & réduire ces
problémes en des raisonnements en LP. Ceci permet de déployer de maniére simple des PDMS
pour DL-LITER "au-dessus" des P2PIS propositionnels et utiliser 1'algorithme DECA g comme
un moteur de raisonnement au niveau propositionnel.

La quatriéme et derniére contribution est un modeéle de données DL-LITER (centralisé ou
décentralisé) étendu par des vues — I'accés au données se fait au travers de requétes prédéfinies
appelées vues — et les algorithmes associés de gestion de données au travers de vues. De nou-
veau, nous nous intéressons aux problémes de vérification de la consistance et de répondre & des
requétes. Pour le cas centralisé, notre approche consiste & combiner les algorithmes proposés par
[25] pour la gestion centralisée de données dans DL-LITER et I'algorithme MiniCon congu par
[45] pour le calcul de réécritures (maximales) en termes de vues. Pour le cas décentralisé, nous
combinons les algorithmes décentralisés de gestion de données proposés dans la troisiéme contri-
bution et I'algorithme MiniCon. Ceci permet de déployer des PDMS DL-LITER avec des vues au
dessus des P2PIS propositionnels et utiliser DECA g pour raisonner au niveau propositionnel.

Plan de la dissertation

La premiére partie de cette thése traite des raisonnements standards et non standards en lo-
gique propositionnelle. Nous rappelons tout d’abord la logique propositionnelle dans le Chapitre
1. Le probléme de calcul de conséquences basé sur la déduction linéaire (raisonnement standard)
est défini dans le Chapitre 2. Enfin, la notion d’extension (non) conservative dans les P2PIS
propositionnels (raisonnement non standard) est traitée dans le Chapitre 3.

La seconde partie de cette thése concerne I'application des contributions de la premiére par-
tie au systémes de gestion de données pour le Web Sémantique. Nous rappelons tout d’abord le
modeéle centralisé de DL-LITER [25] avec les algorithmes associés de vérification de consistance et
de répondre & des requétes dans le Chapitre 4. Le modéle distribuée de DL-LITER, son encodage
en LP et les algorithmes décentralisés de vérification de consistance et de réponse a des requétes
sont proposés dans le Chapitre 5. Enfin, le modeéle de données (centralisé ou distribué) étendu
par des vues et les algorithmes (centralisés et décentralisés) de vérification de la consistance et
de réponse aux requétes au travers de vues sont proposés dans le Chapitre 6.
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Premiére partie

Raisonnement décentralisé en logique
propositionnelle .

1. Les contributions de cette partie ont été publiées dans le journal européen Al Communi-
cations en 2009 [1]. Des travaux préliminaires ont été publiés aux journées francophones de la
programmation par contraintes JEPC 2] et aux journées de bases de données avancées BDA [3]
en 2008.






Chapitre 1

Préliminaires : la logique
propositionnelle

Dans cette thése, nous nous intéressons principalement a la logique propositionnelle (LP), la
composante la plus simple de la logique classique. Nous rappelons tout d’abord la syntaze et la
sémantique de cette logique. Nous abordons ensuite la notion fondamentale de conséquence qui
permet de formaliser la notion de raisonnement en logique. Plus précisément, nous présentons le
probléme de calcul de ces conséquences qui est au centre de cette thése.

1.1 Syntaxe et sémantique

Etant donnés un alphabet A de variables propositionnelles et les constantes vrai et faux,
les formules de LP en termes de A sont définies par :

— vrat et faux sont des formules,

— V € A est une formule,

— —f, ot f est une formule, est une formule, et

— (f1V f2) est une formule.
De plus, (fi1 A fa), (f1 = f2) et (f1 & fa2), ot f1 et fo sont des formules, sont des formules
définies respectivement par —(—f1V = f2), (=f1V f2) et ((f1 = f2) A (f2 = f1)).

La sémantique des formules de LP est fondée sur la notion d’interprétation. Une interprétation
I assigne chaque variable V' d’un alphabet A & vrai ou fauz. La notion de satisfaction d’une
formule f par une interprétation I, notée I |= f, est définie par :

— [ Evraiet I |~ faux,

- I E=EVeAssiI(V)=orai,

—ITE—fssill~Ef, et

— I):(fl\/fg) SSiI):fl Ou[):fQ.

Un modéle d’une formule est une interprétation qui satisfait cette formule et une formule est
satisfiable si et seulement si elle a un modéle. Une tautologie est une formule qui est vraie dans
toute interprétation (c-a-d. dont toute interprétation est un modéle).

Les théories propositionnelles. Une théorie est un ensemble fini de formules. De fait, la
notion de théorie est purement syntaxique car une théorie constituée des formules f1,..., f, est
sémantiquement équivalente a la formule fi A--- A f,. Par conséquent, les notions de modéle et
de satisfiablité d’une théorie découlent directement de celles définies pour une formule.
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Chapitre 1. Préliminaires : la logique propositionnelle

Les théories clausales jouent un role important en LP. Une théorie clausale est constituée
uniquement de clauses, c’est-a-dire de disjonctions de littéraux, ot un littéral est une variable
propositionnelle ou sa négation. Un intérét des théories clausales est de pouvoir représenter
n’importe quelles connaissances propositionnelles dans une forme normale — un ensemble ou une
conjonction de clauses — connue sous le nom de forme normale conjonctive (FNC). En effet, il
est notoire que toute formule ou théorie peut étre compilée en une FNC équivalente, bien que
le résultat de la compilation puisse étre — dans le pire des cas — exponentiellement plus grand
que l'entrée. Un autre intérét est que cette forme normale est commode pour développer des
algorithmes de raisonnement, comme en témoignent les nombreux algorithmes de la littérarure
utilisant des théories clausales, par exemple les algorithmes de preuves de théorémes de [23] ou
les algorithmes de calcul de conséquences de [55].

1.2 Le calcul de conséquences

Le calcul de conséquences consiste & dériver certains théorémes implicites — les conséquences
— d’une théorie. Ces théorémes peuvent étre, par exemple, ceux en termes d’un langage donné
ou encore ceux résultant de ’ajout de nouvelles informations dans la théorie. Le calcul de consé-
quences joue un role important en IA car de nombreuses taches de raisonnement peuvent s’y
ramener : le raisonnement de sens commun, le diagnostic & base de modéles, la compilation de
bases de connaissances, etc. Le lecteur intéressé par les fondements du calcul de conséquences
pourra se référer a [55] qui offre un panorama des principaux résultats et applications en logique
propositionnelle, ainsi qu’a [56, 49, 50| pour ce qui concerne la logique du premier ordre, a [18§]
pour les logiques de description et enfin a [19, 20| pour les logiques modales.

La notion de conséquence s’énonce formellement comme suit.

Définition 1 (Conséquence) Etant donnés un alphabet A de variables propositionnelles, une
théorie T de formules en termes de A, et deux formules de LP f et g en termes de A :
— f est une conséquence de g, noté par g |= f, ssi tout modéle de g est un modéle de f,

— [ est équivalente a g, noté par f =g, ssi flEgetgE f, et
— f est une conséquence de T, noté par T |= f, ssi tout modéle de T est un modéle de f.

Lorsque la notion de conséquence est utilisée pour caractériser le contenu d’une théorie, on
parle souvent d’impliqués de cette théorie pour ses conséquences clausales, et d’impliqués premiers
de cette théorie pour ses conséquences clausales les plus fortes. De plus, on parle d’impliqué
(premier) propre a une formule lorsque I'existence de cet impliqué découle de la présence de cette
formule.

Définition 2 (Impliqué premier) Soit T une théorie propositionnelle consituée de formules
en termes d’un alphabet A, et soit f une clause exprimée en termes de A.
— f est un impliqué de T ssi f est une conséquence de T .
— f est un impliqué premier de T ssi f est un impliqué de T et pour toute clause f' exprimée
en termes de A, si ' est un impliqué de T et f' = f alors f = [’ (c-a-d. f' = [).
— f est un impliqué (premier) propre d’'une formule ¢ dans 7 U {q} ssi f est un impliqué
(premier) de T U{q}, sans étre un impliqué de T\{q}.

Dans la suite, nous notons PI(7) la théorie clausale formée par tous les impliqués premiers
de 7. La Propriété 1 formalise des résultats importants sur les liens existants entre 7 et PI(T)
(cf. [55] par exemple). PI(T) fournit la caractérisation la plus petite (en nombre de clauses),

10



1.2. Le calcul de conséquences

exacte et explicite de toutes les connaissances intensionnelles et extensionnelles modélisées par
T. De plus, lorsque T est une théorie clausale, cette caractérisation peut étre exponentielle dans
la taille (nombre de clauses) de 7.

Propriété 1 Soit T une théorie en LP constituée de formules en termes d’un alphabet proposi-
tionnel A.

- PI(T) existe toujours.

-PI(T)=T.

- #PI(T) < 2#T quand T est une théorie clausale.

Exemple. 1 (Impliqués premiers d’une théorie clausale)

-“FV VAV VvV PASV KW
-F Vv -=Cal

-AV V F

-AV Vv Cal
-FRVCASVCER
-FRV Pol

F1GURE 1.1 — Une théorie clausale T sur les fruits.

La Figure 1.1 illustre une théorie T constituée de six clauses. La premiére établit le fait que les
fruits verts (F'V') sont les avocats (AV'), les pastéques (PAS), ou les kiwis (KW). La deuxiéme
établit le fait que les fruits (F') ne contiennent pas beaucoup de calories (Cal). La troisiéme et
la quatriéme clauses établissent le fait que les avocats sont des fruits qui contiennent beaucoup
de calories. Enfin, les deux derniéres clauses précisent que les cerises (CER) et les cassis (C'AS)
sont des fruits rouges (F'R) et que les fruits rouges sont riches en polyphénol (Pol).

L’ensemble des impliqués de T est {-FV vV AV NV PASV KW,-FV =Cal,-AV V F,-AV Vv
Cal,-FRVCASVCER,-FRV Pol,~FVVFVPASVKW,-FVVvCalVv PASV KW -FVV
—FVPASVKW,-FVVv-CalVPASVKW,-FVVPASVKW,-AVV-Cal,-AVV~-F,-AV}.

L’ensemble des impliqués premiers de T est PI(T) = {-FRVCASVCER,-FR\ Pol,—-AV,
-~ FV-Cal,-FV Vv PASV KW}. 1l explicite toutes les connaissances de T : les fruits rouges sont
les cerises ou les cassis, les fuits rouges sont riches en polyphénol, il n’y a pas d’avocat, les fruits
ne contiennent pas beaucoup de calories et les fruits verts sont les pastéques ou les kiwis. |

1.2.1 La résolution - La déduction - La réfutation

La résolution [61] est un mécanisme clé pour trouver des impliqués d’une théorie proposition-
nelle clausale. La régle de résolution est la suivante :

INLV Ny VIV VI
LV NVl VvV,

Elle s’applique aux deux clauses [ VI3 V -+ V Iy et [V I} V--- VI, ot la premiére contient
le complément d’un littéral de la deuxiéme : [. En effectuant une résolution sur [, cette régle
produit le résolvant Iy V -+ V 1, V1§ V -+ VI, qui est un impliqué — donc une conséquence — de
INILV - Nly et IVI]V---VI,. Par convention, un résolvant est supposé réduit : c’est soit
la clause vide (équivalente & faux) notée O, soit vrai dans le cas d’une tautologie, et sinon une

clause sans redondance de littéraux (les littéraux redondants sont supprimeés).
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Chapitre 1. Préliminaires : la logique propositionnelle

La déduction est une séquence d’applications de la régle de résolution suivant une stratégie,
dite stratégie de résolution. Les stratégies de résolution sont correctes pour le calcul de consé-
quences dans une théorie propositionnelle clausale, certaines d’entres elles étant aussi complétes.
Une stratégie de résolution est correcte si elle ne dérive que des impliqués de cette théorie et
compléte si elle peut dériver tout impliqué premier de la théorie.

Dans cette thése, nous considérons la déduction et la déduction linéaire qui sont correctes et
complétes pour le calcul de conséquences (cf. [56, 49, 50, 55| par exemple).

La déduction n’impose pas de contraintes sur I’application de la régle de résolution : & chaque
étape, la régle peut étre appliquée sur n’importe quelle paire de clauses choisies parmi les clauses
de la théorie en plus des résolvants déja produits.

En revanche, la déduction linéaire impose qu’a chaque étape de la déduction la régle de
résolution s’applique & une center clause et une side clause. Pour la premiére étape de déduction,
la center clause est une clause désignée explicitement appelée top clause et la side clause est
choisie parmi les clauses de la théorie. Pour toute étape de déduction ultérieure, la center clause
est le résolvant de I'étape précédente et la side clause est choisie parmi les clauses de la théorie
et les résolvants déja obtenus. Par conséquent, la déduction linéaire est souvent représentée par
un arbre dégénéré comme lillustre la Figure 1.2.

C():t

F1GURE 1.2 — Une déduction linéaire a n-étapes d’une clause ¢ dans une théorie 7, ayant ¢ comme
top clause. ¢;, avec 0 < i < n, est une center clause. s;, avec 1 < i < n, est une side clause telle
que s; € T UA{co,...,ci—1}. Une center clause c;, avec 1 < i < n, est le résolvant produit en
appliquant la régle de résolution a la center clause c;_1 et la side clause s;.

Désormais, on notera par 7 g c¢ le fait qu’il existe une déduction de ¢ dans la théorie clausale
T et par T 4 r ¢ le fait qu’il existe une déduction linéaire de c, ayant t comme top clause, dans
la théorie clausale T.

Exemple. 2 (Déduction/Déduction linéaire)
Considérons la théorie clausale 7 de la Figure 1.1, T = {-FV Vv AV v PAS vV KW,-F Vv
—Cal,~AV V F,~AV v Cal,-FRV CASV CER,—~FRV Pol}.

— Une déduction possible de =FV vV PAS V KW consiste a appliquer la régle de résolution
d’une part & ~FVVAVVPASVKW et ~AVVF, ce qui produit ~FVVFEFVPASVEKW (%),
et d’autre part & =F V —Cal et ~AV V Cal ce qui produit =F V = AV (xx). Une résolution
entre (%) et (x%) produit ~FV V-AVV PASV KW (k%) et une derniére résolution entre
(k%) et "FVVAVVPASV KW produit =FVVPASVKW. Cette déduction est illustrée
dans la Figure 1.3.

— Une déduction linéaire possible de =FV V PAS V KW consiste & choisir parmi les clauses
de T cg = “AV V F comme top clause et s1 = ~FV ~Cal comme side clause. L’application
de la régle de résolution & ¢y et s; produit ¢; = —=AV V =Cal. La deuxiéme résolution
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1.2. Le calcul de conséquences

s’effectue entre ¢y et s = AV V Cal et produit cg = -AV. Une derniére résolution entre
co et s3=—-FVVAVVPASYV KW produit cg = c=-FVVPASV KW. Cette déduction
linéaire est illustrée dans la Figure 1.4.

|
—~AV V F -~FV VAV VvV PASvV KW —FV -Cal —AV Vv Cal
-FVVFVPASvV KW —F VAV

=

-~FVV-AV VvV PASV KW

-FV VvV PASYV KW

FIGURE 1.3 — Une déduction de =FV vV PAS VvV KW dans T.

-AV V F
—F Vv =Cal
AV V =Cal
—AV Vv Cal
—-AV —-FV VAV YV PASV KW

-~FV VvV PASYV KW

FIGURE 1.4 — Une déduction linéaire & 3 étapes de ~FV V PASV KW dans T, ayant “AV V F
comme top clause.

Nous rassemblons, par la Propriété 2, les principaux résultats sur la déduction (par exemple [56,
49, 50, 55]). Elle établit que — et montre comment — la déduction et la déduction linéaire sont
correctes et complétes pour le calcul de conséquence (premier et deuxiéme points). Elle établit
aussi que — et montre comment — la déduction linéaire peut étre utilisée pour trouver des im-
pliqués de la théorie et la top clause, peu importe si cette top clause appartient a la théorie, y
compris tous les impliqués premiers qui découlent obligatoirement de cette top clause (troisiéme
point) : les impliqués premiers propres de la top clause. Notons que le troisiéme point implique
le deuxiéme.

Propriété 2 Soit T une théorie propotionnelle clausale en termes d’un alphabet propositionnel
A. Soit r une clause en termes de A.

-PIT)C{c|Tkrc} CH{c| T Ec}

~-PIT)C{c|HRHeT . Tt pc} C{c|T Ec}

~A{elece PUTU{r}) et T\{r} [Fc; SH{c [T e} S{c| TU{r} =}

Enfin, la réfutation est une utilisation particuliére de la déduction. Elle revient a tester si
une clause ¢ est une conséquence d’'une théorie 7 en vérifiant si la négation de c et cette théorie
sont insatisfiables : en effet 7 |= ¢ ssi T U {—c} = O. Par conséquent, nous avons 7 kg ¢ ssi
T U{—c} Fr O puisqu'un ensemble insatisfiable de clauses a un seul impliqué premier, O, et que
la déduction est compléte pour le calcul de conséquences.
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Chapitre 1. Préliminaires : la logique propositionnelle

Exemple. 3 (Réfutation)
Considérons la théorie clausale 7 de la Figure 1.1, T = {=FV VvV AV v PAS vV KW,-F Vv

—Cal,~AV V F,-AV v Cal,~FRV CAS VvV CER,~FRV Pol}.
Une déduction de =FV'V PASV KW par réfutation consiste a (i) injecter =(=FV VvV PASVKW)

dans T, c'est-a-dire F'V, “PAS et =KW, puis (ii) a produire O par déduction dans la théorie
résultante. Une telle réfutation est illustrée dans la Figure 1.5. |

—~FV VAV YV PASV KW FV

AV vV PASV KW -PAS
\/
AV vV KW KW
\/
-AV V F AV —AV Vv Cal
\/ \/
—FV —=Cal F Cal
\/
-Cal

FIGURE 1.5 — Une réfutation de -FV vV PAS V KW dans T, c-a-d. une déduction de O dans
T U{FV,-PAS,~KW}
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Chapitre 2

Déduction lznéaire décentralisée

Nous présentons dans ce chapitre la premiére contribution de cette thése : un algorithme
décentralisé de calcul de conséquences fondé sur la déduction linéaire en logique propositionnelle.
Pour cela, nous nous plagons dans le cadre distribué et complétement décentralisé des systémes
d’inférence pair-a-pair (P2PIS) propositionnels.

Le chapitre est organisé comme suit. Nous définissons tout d’abord les P2PIS propositionnels
auxquels nous nous intéressons dans la Section 2.1. Nous abordons ensuite la déduction linéaire
décentralisée pour ces systémes dans la Section 2.2. Enfin dans la Section 2.3, nous présentons
les principaux travaux de la littérature sur la déduction décentralisée en logique propositionnelle.

2.1 Les systémes d’inférence pair-a-pair (P2PIS) propositionnels

Un systéme d’inférence pair-a-pair & = {P;}i=1., est un ensemble de pairs, ou l'indice 4
modélise 'identifiant du pair P; dans S (par exemple son adresse IP). Un pair P; gére des
connaissances modélisées par une théorie clausale propositionnelle, T (P;), et un ensemble de
mappings avec d’autres pairs, M(P;).

La théorie de P; est un sous-ensemble de son langage, L(P;). Ce langage est 1’ensemble fini de
clauses (non tautologiques) sans répétition de littéral exprimées en termes de 1’ alphabet propre de
Pi, A(P;). Un tel alphabet est fait de variables propositionnelles. Les alphabets des pairs étant
disjoints deux-a-deux, nous indi¢ons chaque variable d’un pair par lidentifiant de celui-ci (par
exemple la variable A du pair P; est notée A;). Nous distinguons un sous-ensemble T'gt(A(P;))
de A(P;) qui représente des wvariables cibles. Ces variables définissent le langage cible de P;,
Tgt(L(P;)), qui est I'ensemble fini de clauses sans répétition de littéral exprimées en termes de
Tygt(A(P;)). Clest le langage qu’utilise P; pour répondre aux questions qui lui sont posées.
Nous supposons que la clause vide O appartient a la fois & L(P;) et a T'gt(L(P;)).

Un mapping de P; est une clause (non tautologique) sans redondance de littéral et dont les
littéraux utilisent des variables de P; mais aussi des variables appartenant & d’autres pairs du
systéme. Un mapping avec n littéraux peut alors impliquer jusqu’a n pairs. Dans ce travail, nous
adoptons le principe de stocker un mapping dans tous les pairs qu’il implique. Par conséquent,
les mappings dans lesquels P; est impliqué sont stockés localement dans M(P;).

La théorie d'un P2PIS S, notée T(S), est 'union des théories de ses pairs. L’ensemble des
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Chapitre 2. Déduction linéaire décentralisée

mappings de S, noté M(S), est 'union des mappings de ses pairs. L’alphabet de S, A(S), est
l'union des alphabets de ses pairs. L’alphabet cible de S, T'gt(A(S)), est 'union des alphabets
cibles de ses pairs. Son langage £(S) (respectivement son langage cible T'gt(L(S))) est I’ensemble
fini de clauses (non tautologiques) sans répétition de littéral exprimées en termes de A(S) (res-
pectivement de T'gt(A(S))).

Notons que d'un point de vue logique, un P2PIS § est la théorie propositionnelle clausale —

distribuée — T(S) UM(S) en termes de A(S).

La sémantique d’un pair P; et d’'un P2PIS § découle — bien évidemment — de celle des théories
T (P)UM(P;) et T(S)UM(S). Les notions d’interprétation, de modéle, et de satisfiabilité d’une
théorie de LP s’appliquent alors directement a un pair ou a un P2PIS.

Exemple. 4 (Service distribué de cours particuliers)

La Figure 2.1 illustre le P2PIS & constitué des pairs P1, Po et P3. Les théories des pairs sont les
noeuds étiquetés avec les noms des pairs et les mappings entre (deux) pairs étiquettent les arétes
qui lient leur théorie respective. Nous supposons ici que toutes les variables sont cibles.

P1 -C1VLiVMVIL
—-Ap1 V Chery V Prima
—Ensy V Dipy

-MFac3V L1
—L1V Chers
-PhDS3V I )
. =11 V Univg
—-Dips VvV L1V M;
=M V Cols

P2 | ~Cy v Phy v Chy
—Apa V Etug V Chers
—FEtuz V Primg V Cola V Lyca V Univa

—Ens2 V Faca

—Unive V PhDS3
—Cherz V Facs
= Primo V Dip3 V PhDS3

P3| ~C3 VI3V MsV Ls

—Aps V Univs

—Enss V Dip3s vV PhDS3V Facs
—Fac3 V M Facs

FIGURE 2.1 — Le P2PIS S.

Chaque pair fait de la publicité pour un centre de cours particuliers en décrivant ses cours,
ses apprentis, ses enseignants et ses collaborations avec les autres centres du domaine.

Py établit que le premier centre offre des cours (C7) de langues (L;), de maths (M;), ou
d’informatique (I7). Les cours sont offerts aux apprentis du centre (Ap1) qui sont des chercheurs
(Chery) ou des étudiants en classe primaire (Primy) et sont assurés par des enseignants (Ensy)
diplémeés (Dipy).

P établit que le deuxiéme centre offre des cours (C2) de physique (Phg) ou de chimie (Chs)
a ses apprentis (Aps) qui sont des chercheurs (Chers) ou des étudiants (Etus) en école primaire
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2.2. Déduction linéaire décentralisée

(Prima), au collége (Cola), au lycée (Lyca), ou encore a 'université (Univg). De plus, les ensei-
gnants (Enss) sont des enseignants en faculté (Facs).

Enfin, P3 établit que le troisiéme centre offre des cours (C3) de langues (L3), de maths (M3),
ou d’informatique (I3), a des apprentis (Aps) universitaires (Univs), et embauche des enseignants
(Enss) diplomeés (Dips), en thése (PhDSs3), enseignants en faculté (Facs) et spécialisés en ma-
thématiques (M Facs).

Les trois centres collaborent ensemble selon la politique modélisée par les mappings :

— Le premier centre fournit des cours aux étudiants du deuxiéme centre : il fournit des cours
de langues (L;) aux chercheurs (Chers), des cours d’informatique (/1) aux universitaires
(Univq), et des cours de maths (M7) aux collégiens (Coly).

— Le deuxiéme centre sollicite des enseignants du troisiéme centre : les universitaires (Univs)
sont enseignés par des étudiants en thése (PhDS3), les chercheurs (Chery) par des ensei-
gnants en faculté (Flacs), et les étudiants en primaire (Prims) par des diplomés (Dips) ou
des thésards (PhDS3).

— Enfin, les enseignants du troisiéme centre enseignent (ou pas) certains cours au apprentis
du premier centre : les enseignants en faculté spécialisés en maths (M Facs) ne donnent
pas de cours de langues (L), les thésards (PhDS3) donnent des cours d’informatique (I7),
et les diplomés (Dip3) donnent des cours de langues (L) ou de maths (My). [

2.2 Deéduction linéaire décentralisée

Intéressons-nous maintenant au probléme de déduction linéaire dans les P2PIS proposition-
nels. Nous commengons par définir ce probléme. Nous présentons ensuite les fondements théo-
riques permettant d’aboutir & notre algorithme de déduction linéaire décentralisé DECA g, pour
lequel nous établissons ses propriétés (correction, complétude et terminaison) et ses complexités
(communication, espace et temps).

2.2.1 Définition du probléme

Notre probléme consiste & faire de la déduction linéaire dans une théorie distribuée sur les
pairs d’'un P2PIS propositionnel. D’un point de vue logique, ce probléme est identique a la
déduction linéaire dans une théorie centralisée. La difficulté est ici algorithmique car fournir
une solution & ce probléme impose un algorithme de déduction linéaire totalement décentralisé
(aucun acteur d’un P2PIS n’ayant une vision globale du systéme).

Définition 3 (Déduction linéaire décentralisée) Etant donné un P2PIS S = {P;}i=1.n,
une déduction linéaire décentralisée consiste a calculer des conséquences — en suivant la stratégie
linéaire d’application de la régle de résolution — a partir de la théorie distribuée T(S)UM(S) et
d’une top clause q exprimée dans le langage d’un pair P de S. En particulier, une telle déduc-
tion notée I—%R doit terminer, étre correcte pour le calcul d’impliqués et compléte pour le calcul
d’impliqués premiers (propres).

2.2.2 Fondements de I’algorithme DECA 5

Pour produire des déductions linéaires décentralisées dans un P2PIS propositionnel, nous
adoptons le principe suivant. Etant donné une top clause fournie & un pair — cette top clause
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Chapitre 2. Déduction linéaire décentralisée

étant dans son langage —, ce pair raisonne dans un premier temps localement : il produit tous les
impliqués dérivables linéairement & partir de la top clause fournie et de ses connaissances propres
(sa théorie clausale et ses mappings avec les autres pairs). Dans un second temps, a partir des
résultats de déductions linéaires décentralisées adéquates déclenchées sur des pairs distants (qui
procéderont a leur tour sur ce méme principe), le pair construit des impliqués du P2PIS et de la
top clause fournie, y compris tous les impliqués premiers découlant nécessairement de cette top
clause.

La Proposition 1 fournit les fondements nécessaires pour implémenter le principe de déduction
linéaire décentralisée décrit ci-dessus. Elle utilise 'opérateur de distribution clausale @ qui est
associatif et commutatif. Il s’applique 4 deux ensembles de clauses et produit un ensemble de
clauses réduites tel que D@ C =0, {0}y @C =Cet {c',...,c"}@{c1,...,cn} ={c' Vei,...,cl v
Cpy-vy Ve, ..., ™V ey b La Proposition 1 établit en effet que des impliqués du P2PIS et de la
top clause, y compris tous les impliqués premiers qui découlent nécessairement de la top clause,
sont produits en décomposant chaque impliqué dérivé localement (l,lg\/- . 'VZIZWZ:L Vo -\/ZZP 2k
dans la Proposition 1) en deux parties, une partie locale (ll,lg V .-+ VI dans la Proposition 1) et
une partie non locale (l"+1 e VoV » 1, dans la Proposition 1), puis en combinant par @
sa partie locale avec les 1mphques derivé: linéairement dans le P2PIS & partir de sa partie non
locale.

Proposition 1 Soient S un P2PIS, Py un pair de S et q une clause de L(Py).

1 Si T(Pe) UMPy) Fifg V- VIRV I vV etee LV Vo {d |
v

TS UMS)Ufar} o™ ™ ) alors T(S) UM(S) U{ar} k= e

2. Sic=IV-VIPVIFTL v viG L, € PIT(S)UMS)U{q)) ef T(S)UMS)\{ar} b

alors T (Py) UM(Py) F¥ 1LV lZSm ln+117ék V- \/lgp#k etce{liv---virto{d|
lg«+1 lP
T(S) UMS) U{ar} Frp 7 ).
Preuve. Considérons le premier point. Si T (Py) UM (Py) Flk lLv - VITV l"+1 e VoV lip;ék?
alors T(Pg) UM(Pr)U{gx} E LV -~ VIRV Z"H gk VoV » Ak (correctlon de la déduction
linéaire pour le calcul de conséquences) Puisque T(Pk) U M('Pk) C T(S) UM(S), nous avons

TS)UMGS)U{ge} ELLV - VIV lZ:jl;ék VoV laﬁék (monotonie de = pour la logique
propositionnelle). Soit I un modéle de 7(S) U M(S) U {qx}-

n+1 p
SiTEIV---Vvitalors [ Ece{lLV--- VIR {d | T(S)UM(S)U{g} I—la”Jrlv v Py
Sinon, I = ZZIL#V“'WZP# et par conséquent I € {J | J = T(S)UM(S )U{qk}U{lZ:jl;ﬁk\/

Lty Vervig :
-V ZZMHC}}. Puisque 7(S) U M(S) U {qx} . "Hv Mler ¢, nous avons I = ¢ (correction de

la déduction linéaire pour le calcul de consequences), et donc I =ce {l}v---VvIi}o{d]
hy Ve vib,

T(S)UM(S) U{an} Frp™ ™ I}

Considérons maintenant le second point. Puisque ¢ € PI(7(S) U M(S) U {qr}) et T(S) U
M(S)\{gr} F calors T(S)UM(S) ¥, ¢ (complétude de la déduction linéaire pour le calcul des
impliqués premiers propres). Observons tout d’abord qu'’il est toujours possible de construire une
dérivation équivalente a 7(S) U M(S) %, ¢ telle qu’aucune side clause n’est une center clause
produite précédemment. En effet, si tel est le cas, une telle side clause peut étre substituée par
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2.2. Déduction linéaire décentralisée

une dérivation utilisant les clauses ayant créée la center clause. Nous considérons donc dans la
suite, sans perte de généralité, que T(S) UM(S) FI%, ¢ ne réutilise aucune center clause comme
side clause.

Si toute center clause du préfixe de T(S) U M(S) F, ¢ local a T(Py) U M(Pr) U {qx},
c-a-d. n’utilisant que des clauses de T(Pg) U M(Pg) U {qx}, est de la forme I} V -V [77™ v
lg:jl 2 VooV lip £k alors cette dérivation effectue ultérieurement des applications de la régle

de résolution sur ZZLJrl, ..., 1y grace a des side clauses Z_ZLH Vool ,l_g V --- appartenant par
définition & T (Pg) U M(Py) U {qx} (elles contiennent des littéraux de Py). Montrons alors que

nous pouvons construire une autre déduction de ¢ a partir de 7(S) UM(S) 7%, ¢, dans laquelle

les applications de la régle de résolution sur ZZI'H, ..., 1y grace aux clauses 172”1 VooV
se feront dans le préfixe de T(S) U M(S) H5, ¢ local a T(Py) U M(Pi) U {qx}-
Supposons que la premiére résolution sur l}A€ € {lZH'l, ..., 1} s'effectue lors de la jléme étape

de résolution de 7(S) U M(S) Hi5, ¢ (voir Figure 2.2).

gr = Co gr = Co dr = Co
S0 S0 S0
1 1 C1
/Sj—Q , /Sj—l =0V ;| simt =1,V
Cj—1 sj_1 = 72 (VT Cj-1 Sj—2 -1 Sj—2
¢ - . ¢ _— iy c; — sj-1 = Zlk \%
cir1 cir1 G s
J
: : cir1
o o c
Dérivation originale = Cas 1 ou Cas 2

FIGURE 2.2 — Exemple sur la maniére par laquelle on peut toujours construire une autre déduction
de ¢ a partir de 7(S) U M(S) %, ¢, dans laquelle " application de la régle de résolution sur I
grace a la clause [, se fait dans le préfixe de 7(S) UM(S) F¥, ¢ local a T(Py) UM (Pr) U {gx}-
Dans la dérivation initiale, la premiére résolution sur l}Aﬁ s’effectue lors de la jiéme étape de
résolution de T(S) U M(S) F, c. Dans le Cas 1, la résolution avec s;_; est permutée avec la
résolution avec s;_o et ¢; est toujours obtenue a la jiéme étape. Dans le Cas 2, la résolution
avec s;j_1 est permutée avec la résolution avec s;_o et une nouvelle clause c; est obtenue a la
jiéme étape. Dans ce cas, une deuxiéme résolution avec s;_1 est ajoutée juste apres celle avec
sj—2 pour éliminer le littéral [; avant de poursuivre la déduction.

Cas 1. Si la permutation de s;_; avec sj_o dans T(S) U M(S) F1, ¢ permet toujours de
dériver c; alors nous avons une nouvelle dérivation linéaire de ¢ qui différe de la dérivation
originale uniquement sur la permutation de s;_1 avec s;_s et une nouvelle center clause 0}71-
Notons que le changement de center clause c;»_l n’a pas d’influence sur le reste de la dérivation
car aucune center clause n’est réutilisée comme side clause.

Cas 2. Si la permutation de s;_; avec sj_p dans 7(S) U M(S) F¥, ¢ ne permet plus de
¢ étape de résolution, alors c’est que s;_o contient [} .
Dans ce cas, il suffit de faire suivre la permutation de s;_; avec sj_o d'une nouvelle étape de
résolution sur l}; entre s;_1 et la nouvelle center clause c; : la clause obtenue est alors la clause
¢; de la dérivation originale. On obtient ainsi une nouvelle dérivation linéaire de c¢ qui différe
de la dérivation originale uniquement sur la permutation de s;_1 avec s;_2, I'introduction d'une

nouvelle étape de résolution et des nouvelles center clauses 03'71 et c;-. Notons qu’ici aussi, le

dériver la méme center clause c; a la j'"
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Chapitre 2. Déduction linéaire décentralisée

changement des center clauses n’a pas d’influence sur le reste de la dérivation car aucune center
clause n’est réutilisée comme side clause.

En appliquant autant de fois que nécessaire le résultat précédent, il est possible de construire
une autre déduction de ¢ & partir de T(S) U M(S) F%, ¢, dans laquelle les applications de la
régle de résolution sur l?“, ..., 1y grace aux clauses Z?+1 Vool ,Z_Z V .- se feront dans le

préfixe de T(S) UM(S) F¥, ¢ local & T(Pr) U M(Py) U {qx}- 0

Il est important de noter que la Proposition 1 fournit seulement un début de solution pour
mettre en ceuvre notre principe de déduction linéaire décentralisée exposé ci-dessus. En effet,

nous ne pouvons pas ré-appliquer directement la Proposition 1 & elle-méme afin de calculer
1t ovewvie
T(S)UM(S)U{qe} Fip™ P, car [T v VB nlest pas, dans le cas général, dans

an
le langage d’un unique pair. Nous décomposog; alors ce calcul en plusieurs déductions linéaires
décentralisées indépendantes dont les top clauses sont unitaires : des littéraux. Chaque top clause
est alors dans le langage d’un unique pair et chacune des déductions linéaires décentralisées peut
étre effectuée — en suivant la Proposition 1 — par le pair distant auquel appartient la top clause
unitaire.

La Proposition 2 établit comment on peut faire cela en montrant que des déductions linéaires
indépendantes peuvent étre combinées de sorte que leur combinaison est correcte et compléte pour
le calcul de conséquences : elle produit des impliqués (correction, premier point), y compris tous
les impliqués premiers qui découlent nécessairement de cette top clause (complétude, deuxiéme
point). On remarquera que la Proposition 2 montre aussi comment des déductions linéaires
peuvent étre parallélisées.

Proposition 2 Soient T une théorie clausale de LP et 11V ---V 1, une clause.
1. Sice @ {c | TI—ILZ'R cit alors TU{lyV---Vi,} Eec
2. Sice PTU{LLiV---VI}) et T\{l4V---Vi} FEcalorsce @ {ci| T l—lL"R Ci}

Preuve. Considérons le premier point. Il découle directement de la correction de la déduction
linéaire pour le calcul de conséquences. En effet, pour tout i € [1..n] ¢; est vrai dans tous les
modeles de T ot [; est vrai. Pour tout modeéle de T U {l; V---V1,}, il existe ¢ € [1..n] tel que [;
est vrai, donc ot ¢; est vrai et par conséquent oul ¢ est vrai.

Considérons maintenant le second point. Il découle de la Propriété de distribution de la ca-
ractérisation des impliqués premiers (Proposition 84 de [55]) et de la complétude de la déduction
linéaire pour le calcul de conséquences (Propriété 2 du chapitre 1).

La Propriété de distribution établit que les impliqués premiers propres d’une clause donnée
sont obtenus en substituant les littéraux de cette clause par leurs impliqués premiers propres :
{c]leeP(TU{LV---VDetT\{LV -V} FEct C {aV---Ve, | Vieln], ¢ €
PIT\{ly V-V I} U{l}) et T\{l1 V- Vi, i} = i}

La complétude de la déduction linéaire pour le calcul de conséquences assure alors : {c | c €
PI(TU{l1V---Vi,}) et T\{luV---VI,} e} C{aaV---Ve, | Vie[ln], T\{lLV---Vi,} l—lLiR
¢ et T\{lLiV-- Vi, 1l;} ¥~ ¢;}. Par conséquent, {c | c € PI(TU{l1V---Vi,}) et T\{l1V---Vi,} -
c} C{aa V- Ve, |Vie[ln], T l—lLiR i}

Finalement, par définition de 'opérateur de distribution clausale @, nous obtenons : {c | ¢ €
PIT U V- Vi) et TN{1 V- Vi) ey Coly{e | TH e} O
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2.2. Déduction linéaire décentralisée

2.2.3 L’algorithme DECA

Maintenant que nous avons un principe de déduction linéaire décentralisée correct et complet
pour le calcul de conséquences — grace aux Propositions 1 et 2 —, voyons comment celui-ci est
mis en ceuvre dans l'algorithme DECA 1 g.

Description

DECA R (Algorithme 1) est un algorithme récursif décentralisé qui s’exécute sur chacun des
pairs du P2PIS, un appel récursif signifiant qu’un pair en sollicite un autre pour décentraliser
une déduction linéaire — grace aux Propositions 1 et 2 — Le point subtile est que DECA g
s’exécutant sur le pair Py, est appelé DECA 1z" et qu’ainsi Py, sollicite un pair P; en déclenchant
un appel récursif de DECAg* & DECA /.

Un élément clef de DECA R est l'utilisation d’un historique (hist) qui garde la trace des
clauses pour lesquelles les pairs sont sollicités au sein d’appels récursifs imbriqués (dans l'esprit
d’une pile d’appels).

La premiére raison d’utiliser un historique vient de la Proposition 1. En effet, a chaque fois
qu’un pair décompose un impliqué dérivé localement afin de décentraliser une dérivation, les
dérivations linéaires résultantes doivent étre produites en utilisant les clauses du P2PirIlS et la top

lag Voo VIG,

clause & partir de laquelle I'impliqué décomposé a été obtenu : 7(S)UM(S)U{qx} -, 5
dans la Proposition 1.

La seconde raison d’utiliser un historique est pour détecter et empécher les récursions infinies
qui se produisent lorsqu’un méme pair est sollicité plus d’une fois pour une méme clause au sein
d’appels récursifs imbriqués.

C,

Exemple. 5 (Usage de I’historique) La Figure 2.3 illustre l'usage de I’historique sur un
exemple d’une déduction linéaire décentralisée au sein du P2PIS § de la Figure 2.1 avec la
top clause Lyco V Prims.

Chaque noeud correspond & une dérivation linéaire locale & un pair, le nom de ce pair éti-
quetant le nceud. Cette dérivation locale utilise la top clause et 'historique fournie sur la fléche
entrante. Les fleches sortantes indiquent que les Propositions 1 et 2 ont été appliquées sur le
résultat de la dérivation locale et fournissent les top clauses et les historiques résultants. Chaque
fleche posséde deux étiquettes : (i) la top clause et I’historique fournis & un noeud et (ii) un im-
pliqué calculé a partir de cette top clause et de cet historique. Remarquons que la clause vide ne
peut pas étre dérivée sans 1'usage de I'historique (ici, sans Lj) dans le noeud en bas de la Figure
et que I'historique a été utilisé pour la détection d’un cycle dans une branche de raisonnement
(représentée par la fléche en pointillé). |

Nous décrivons maintenant plus précisément le calcul effectué par DECA pp (Algorithme 1).

Etant donnée une clause g, € L(Py), DECALR" (DECALR sur Py) calcule tout impliqueé
(premier) pouvant étre obtenu de T (Py) U hist U {qx} par une déduction linéaire dont la top
clause est gy (ligne 4).

Puis, DECA " décompose les impliqués dérivés localement griace aux Propositions 1 et 2
(lignes 9 et 10), de sorte & produire des nouveaux impliqués (premiers) du P2PIS et de la top
clause en sollicitant des pairs distants — qui exécutent le méme algorithme —.

Evidemment, DECA ;" utilise les conditions d’arrét appropriées pour garantir la terminaison
en présence de raisonnement cyclique (ligne 1) ou pour éviter des calculs inutiles (lignes 5 et 11).
Notons que nous présentons aussi les conditions de filtrage appropriées pour retourner les clauses
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lLycz V Colg V PhDS3

P2 Lyca V Primg, hist = 0

‘ T(P2) UM(Pa) U hist H4e2V P2 Lye, v Dipy v PRDS;

OV Colgy = Cols PhDS3
Ps3 Dipg, hist = {Lucg V Prima}

‘ T(P3) U M(P3) U hist -3 Ly v My ‘

o
S P3s  PhDS3, hist = {Lyco V Primg}
ol @w
T(Pg) U M(P3) U hist HE kP98 1, ‘
PhDS3| %
P1 Iy, hist = {Lyca V Primg, PhDS3} \
‘ T(P1) UM(P1) Uhist FrL, Univy }—

PhDS3
Py | Univa, hist = {Lycy V Primg, PhDSs, 11}

‘ T(P2) UM(P3) U hist -4 "2 PRDS ‘

PhDSg, hist = {Lyca V Primg, PhDSg, 117, Univg}

Py cycle detected!

M, hist = {Lyca V Primg, Dip3}

‘T(Pl) U M(P1) U hist F ik Coly ‘

Colgy
Po | Colg, hist = {Lycs V Primo, Dips, My}

‘T(’Pg) U M(P2) U hist -2 Col, ‘

P1

—{ T(P1) U M(P1) U hist F1L, Chers ‘

Li,hist = {Lyca V Primg, Dip3}

m]
Pa l Chersa, hist = {Lyca V Primg, Dips, L1}

‘ T(Pa) UM(Ps) Uhist F"2 Facy

o
Ps Facg, hist = {Lyca V Primg, Dip3z, L1, Chera}

‘ T(P3) U M(P3) U hist -4 43 0 ‘

FIGURE 2.3 — Exemple d’une déduction linéaire décentralisée dans le P2PIS S de la Figure 2.1,
ayant Lyco V Primeo comme top clause.

dans le langage d’un pair donné P;q du P2PIS (lignes 8 et 13). Ceci sera utile dans le Chapitre
3, lorsque DECA 1 i sera appelé par I'algorithme CECA de test d’extension conservative.

Exemple. 6 (Exécution de DECA i) Nous montrons sur le P2PIS S de la Figure 2.1 com-
ment DECA i calcule des impliqués de S et la top clause Lyco V Prime, y compris tous les
impliqués premiers propres & cette top clause. Notons que la dérivation de la Figure 2.3 est une
dérivation linéaire produite par DECA ;r pour la top clause Lyco V Prims.

Les déductions linéaires décentralisées sont initiées par DECA j, RQ(LZ/CQ V Prima, 0).

Cet appel commence par les dérivations linéaires locales et produit C'I = {LycoV Prime, LycoV
DipsV PhDSs} ala ligne 4. Puisque Lyce V DipsV PhD S35 contient des littéraux du pair distant
P3, DECA 1 g3(Dips, {Lyco V Prims}) et DECA 3 (PhDS3,{Lycy V Prims}) sont déclenchés
et leurs résultats sont ensuite combinés avec {Lycs} en utilisant @, a la ligne 10, afin d’obtenir
de nouveaux impliqués du P2PIS et Lyce V Prims.

Dans notre cas, DECA g?(Dips, { LycaV Prims}) = {Dips, M1, Cols} et DECA [ g*(PhDS3,
{Lycy V Prims}) = {PhDS3,I1,Univy} (voir ci-dessous), ainsi on obtient DECA ;zr?(Lycy V
Prims,0) = {LycaV Prima, LycaV DipsV PhDSs, LycaV DipsV PhDSs, LycaV DipsV I, Lyca V
DipsVUnivy, LycoV M1V PhDSs, LycoV My V I, LycaV M1V Unive, LycaV ColoV PhDSs, LycaV
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2.2. Déduction linéaire décentralisée

Algorithme 1: DECA [y sur le pair Py du P2PIS S. [Le texte entre crochets ajoute des opti-
misations quand DECA g sera appelé par CECA (Algorithme 2 du Chapitre 3).]
DECALRk(qk, hist[, Zd])
Entrée: une clause g € L(Py), un ensemble de clauses hist [, et un identifiant d’un pair id]
Sortie: un ensemble de conséquences de T(S) U M(S) U {qx} U hist [appartenant & £(Piq)]
(1) if gy € hist (c-a-d. gqi est déja traité)
return () % plus de nouveaux impliqués (cycle)
else
CI < {c|T(Pr) UM(Pi) U hist =1, ¢}
if0eCI

)
)
)
)
) return {D} % plus de nouveaux impliqués premiers (O est premier)

) else

) [if k #£id supprimer de C1T toute clause ayant au moins un littéral | € L(Py)]

) foreach clause l,i VNG VIR € CI|% when k # id, 1LV -+ V I = O because of line 8]
0) CI+ CIU{lV---V l,‘i} Q QL q+1DECALRO” (1%, hist U {qx})

1) ifoecCrI

2) return {0} % O est le seul impliqué premier

3) [supprimer de CT toute clause qui n’est pas dans L£(P;q)]

h

(2

(3
(4
(5
(6
(7
(8
(9
(1
(1
(1
(1
(14) return CI

Coly V I, Lyca V Coly V Unive }.

Nous détaillons tout d’abord DECA 1 g3(PhDS3, {Lycs V Prims}) qui calcule des impliqués
du P2PIS avec PhDS3 et LycoV Primse, y compris tous les impliqués premiers propres & PhD.S3.

I1 commence par les déductions linéaires locales, ce qui donne a la ligne 4 CI = {PhDS3, I, }.
Puisque I est un littéral dans le langage du pair distant P, DECA p'(I1, { LycaV Primsa, PhDS3})
est déclenché a la ligne 10. Dans notre cas, DECA pg! (11, { LycaV Primg, PhDS3}) = {I1, Univs,
PhDSs}, et donc on obtient DECA g3 (PhDS3, {Lyco V Prims}) = {PhDSs, I, Univs}.

En effet, DECA g (I1,{Lyco V Prims, PhDSs}) donne CI = {I,Univy} & la ligne 4 et
I'appel récursif DECA [ z?(Unive, {Lyca V Primso, PhDS3,11}) est ainsi déclenché a la ligne
10. Puisque DECA g%(Univy, {Lycs V Prims, PhDS3,I1}) = {Univy, PhDS3}, on obtient
DECA g (I, {Lycy V Primg, PhDS3}) = {Iy,Univy, PhDS3}. En effet, DECAr?(Univy,
{LycoV Primy, PhDS3, I }) donne CI = {Univy, PhDS3} alaligne 4, l'appel récursif DECA 1 z3(
PhDS3,{LycaV Prims, PhDSs, I, Univy }) est ainsi déclenché a la ligne 10. La top clause de cet
appel étant dans I'historique, on a que DECA 1 g*(PhDSs, { LycaV Primsy, PhDS3, I, Univy}) =
() grace a la condition d’arrét évitant les dérivations cycliques a la ligne 1. Par conséquent, on

obtient DECA  g?(Univy, {Lyca V Primso, PhDSs3, I1}) = {Univy, PhDS3}.

Nous détaillons maintenant le calcul de DECA ;g?(Dips, {Lycs V Prims}) qui calcule des
impliqués du P2PIS avec Dips et Lyco V Prime, y compris tous les impliqués premiers propres
a Dipg.

I1 commence par les déductions linéaires locales, ce qui donne CI = {Dips, L1V M;} ala ligne
4. Puisque Ly et M sont des littéraux dans le langage du pair distant P1, DECAr' (L1, {Lyca V
Primg, Dips}) et DECA g (M1, {LycoV Prima, Dips}) sont déclenchés a la ligne 10. Dans notre
cas, DECAr' (L1, {Lyca V Prims, Dip3}) = {0} et DECA g (M1, {Lyco V Prims, Dips3}) =
{Mjy, Coly} donc on obtient DECA 1 z3(Dips, {Lycy V Prima}) = {Dip3, My, Cols}.

En effet, DECA g' (L1, {Lyca V Prims, Dips}) donne CI = {Li,Chery, MFacs} & la ligne
4, Pappel récursif DECA L r?(Chery, {Lyca V Primg, Dips, L1}) est ainsi déclenché a la ligne
10. DECAR%( Chery, {Lycy V Primsg, PhDS3, L1}) donne CI = {Chery, Fac3} a la ligne 4,
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I'appel récursif DECA g3 (Facs, {Lyca V Primsa, Dips, L1, Chera}) est ainsi déclenché a la ligne
10. DECA L r3( Facs, {Lycs V Primsy, PhDS3, L1,Chery}) donne CI = {0} a la ligne 4 et donc
DECAr?( Chers,{Lycs V Prims, PhDS3,L1}) = {O} et on obtient DECA ' (L1, {Lycs V
Prims, Dips}) = {0O}.

A son tour, DECA g' (M1, {Lycs V Primsg, Dip3}) donne CI = {Mj,Cols} & la ligne 4,
I'appel récursif DECA g%(Cola, {Lyco V Primsg, Dips, M1}) est ainsi déclenché a la ligne 10.
DECA [ g%( Cols,{Lycy V Prims, PhDS3, Mi}) donne CI = {Cols} a la ligne 4 et le raison-
nement termine du fait qu’il n’y a pas de littéraux de pairs distants. DECA 1 z?( Cola, {Lyco V
Primg, PhDS3, My}) = {Cols} et donc on obtient DECA [ g!(My,{Lycs V Prima, Dips}) =
{COZQ}. [ |

Propriétés

Le Théoréme 1 énonce les propriétés de DECA ;g. Ce Théoréme établit que DECA 1 est une
procédure effective pour la déduction linéaire décentralisée dont la top clause est dans le langage
du pair interrogé. Il est correct par rapport aux calcul des impliqués, il est complet par rapport
au calcul des impliqués premiers propres a la top clause et il termine. Le texte entre crochets est
a considérer seulement si on considére le texte entre crochets dans DECA fg.

Le Théoréme 1 repose sur la Propriété 3 suivante.

Propriété 3 Soit S = {P;}i=1.n un P2PIS et peery un pair de S. Etant donné une clause
qr € L(Py), le nombre d’appels récursifs imbriqués et la taille de U’historique sont bornés durant
le calcul de DECA LR (qr, 0, k]) par #A(S) + 1.

Preuve. Observons que n’importe quel appel récursif initié par DECA 1 z*(qx, [, k]) ajoute g
dans P'historique, alors que tout autre appel récursif initié pendant le calcul de DECA 1 g (qx, 0], k])
ajoute un seul littéral a I’historique (a cause de la ligne 10).

Montrons maintenant que DECA r s’arréte avant de pouvoir rajouter & I'historique un lit-
téral qui y est déja ou son complément.
La condition d’arrét de la ligne 1 (pour empécher les raisonnements cycliques) justifie Parrét de
DECA R avant de pouvoir rajouter & I'historique un élément qui y est déja.
Supposons maintenant que le complément [ d'un littéral [ de I’historique s’ajoute dans hist
la ligne 10 de DECA . Dans ce cas, [ est utilisé comme top clause pour les dérivations locales
produites & la ligne 4. Puisque [ appartient a hist et hist est utilisé dans les dérivations locales,
alors O est dérivé a la ligne 4, ainsi DECA [ r s’arréte a la ligne 6. C’est contradictoire avec le
fait que DECA [ peut ajouter [ & hist a la ligne 10.
Par conséquent, la taille de I’historique est #.4(S)+1 dans le pire des cas. Dans ce cas, il contient
la clause g qui a débuté les déductions linéaires décentralisées en plus de A ou —A pour chaque
variable A de A(S). Le nombre d’appels récursifs imbriqués est donc limité, par construction de
Ihistorique, a #A(S) + 1. O

Theoréme 1 Soit S un P2PIS dont un pair est Py. Soit la clause q appartenant a L(Py).
1. DECALR"(qr, 0], k]) sarréte,
2. si c € DECA LR (qr, 0, k]) alors T(S)UM(S)U{qr} |= ¢ [et c € L(Py)], et

3. si ¢ € PIT(S) UM(S)U{q}), T(S) UMS\{ar} ¥~ ¢ [, et ¢ € L(Py)] alors ¢ €
DECALR" (g, 0], k).
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Preuve. Le premier point découle du fait que si DECA i ne s’arréte pas, il existe un nombre
infini d’appels récursifs et donc un historique infini : ceci est contradictoire avec la Propriété
3 qui établit que le nombre maximal d’appels récursifs imbriqués est fini (par construction de

DECALR).

Le second point est prouvé en montrant que tout appel DECA g%(q;, hist[,j]) dérive des
impliqués de T(S) UM(S) U hist U {qg;}. Ceci est montré par récurrence sur le nombre d’appels
ar & DECA g pour dériver un impliqué c.

Si ar = 0, soit g; € hist a la ligne 1, soit O € CI a la ligne 5, soit il n’y a pas de clause
contenant des littéraux de pairs distants a la ligne 9.

— Si g; € hist, I'algorithme ne retourne pas d’impliqué.

— Si O € C1, O est effectivement un impliqué de 7(S) U M(S) U hist U {q;}, puisque c’est

un impliqué de T(P;) UM(P;) Uhist U{q;} C T(S)UM(S)U hist U{q;}.

— S’il n’y a pas de clause contenant des littéraux de pairs distants a la ligne 9, seules les
clauses calculées localement & la ligne 4 [ligne 8] sont retournées. Ce sont des impliqués de
T(S)UM(S)UhistU{q;} [€ L(P;)] car elles sont produites par déduction linéaire a partir
de T(P;) UM(P;) Uhist U {q;} € T(S)UM(S)U hist U{qg;}.

Supposons maintenant que ’hypothése de récurrence est vraie pour ar < n.

Si ar = n, tout appel DECA g% (q;, hist[, j]) déclenché pour produire ¢ déclenche au plus

n — 1 appels & DECA L R!(q;, hist U {g;}[,j]). Par hypothése de récurrence, ces appels produisent
des impliqués de T(S) UM(S) U hist U{q;,q }. Par les Propositions 1 et 2, nous avons alors que
DECA 1z (q;, hist[, j]) produit des impliqués de T(S) U M(S) U hist U {¢;}.

Concernant le troisiéme point, puisque ¢ € PI(T(S)UM(S)U{qr}), T(S)UM(S)\{qx} F~ ¢
let ¢ € L(Py)] alors T(S) U M(S) Fi%, ¢ (complétude de la déduction linéaire pour le calcul
de conséquences). Nous montrons alors que ¢ € DECA 1 g"(qx, hist[, k]) par récurrence sur le
nombre de décomposions d de T(S) U M(S) 7, ¢ selon les Propositions 1 et 2.

Si d = 0 alors toutes les clauses de T(S) U M(S) U hist -5, ¢ sont des clauses de T(Py) U
M(Py) UhistU{q} et ¢ € DECA LR (qx, hist[, k]) par complétude de la déduction linéaire pour
le calcul de conséquences (ligne 4).

Supposons que ¢ € DECA 1 g*(qx, hist[, k]) pour d < n.

Si d = n alors tout appel récursif DECA 1" (q;, hist U{qx}[, k]) déclenche & son tour moins de
n appels & DECA . Par hypothése de récurrence, un tel appel produit les impliqués premiers
propres de ¢; par rapport a T (S)UM(S)UhistU{q}. Par conséquent, ¢ € DECA 1 g (qi, hist[, k])
du fait de ’hypothése de récurrence et des Propositions 1 et 2. O

Complexités

Complexité communicationnelle Un aspect important des algorithmes décentralisés est
leur besoin de mécanismes de communication, afin que les pairs coopérent au sein du P2PIS. Il
est alors important d’étudier le colit de communication de ces algorithmes dans le pire des cas.

La Proposition 3 fournit une borne supérieure de la complexité de communication en termes
du nombre de messages échangés au sein du P2PIS pour calculer DECA 1 g*(qy, 0], k).

Proposition 3 Soient S = {P;}i=1..m un P2PIS et Py un pair de S. Soit n le nombre mazximal
de littéraux distincts de pairs distants apparaissant dans ’ensemble des mappings de n’importe
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quel pair. Etant donné une clause q, € L(Py), une borne supérieure du nombre de messages
échangés au sein de S afin de calculer DECA [ r¥(qx, 0], k]) est 2 % Ei’;‘(s)ﬂni.

Preuve. La Proposition 3 découle des deux observations suivantes.

Tout d’abord, n’importe quel appel (récursif) & DECA i peut déclencher dans le pire des
cas un nombre d’appels récursifs qui est égal au nombre de littéraux distincts des pairs distants
apparaissant dans les clauses de C'I aux lignes 9 et 10. Nous supposons ici 'implémentation d’une
optimisation simple (la gestion d'un cache) consistant & faire un seul appel récursif par littéral
distinct d’un pair distant apparaissant dans les clauses de CI aux lignes 9 et 10, au lieu de faire
(naivement) un appel récursif pour chaque occurrence d’un tel littéral dans les clauses de C1.
Ainsi, dans la Proposition 3, n est une borne supérieure du nombre d’appels récursifs pouvant
étre déclenchés par n’importe quel appel (récursif) & DECA 1.

Ensuite, DECA " (qx, 0[, k]) peut déclencher au pire des cas un nombre d’appels récursifs
imbriqués qui est borné par #.A(S) + 1 (¢f. la Propriété 3).

Par conséquent, la borne supérieure du cotit de communication dans le pire des cas de
DECA LR*(q, 0[, k]) correspond au cas ott DECA 1z (qx, 0], k]) déclenche n appels récursifs, et
dont chaque appel récursif déclenche & son tour m appels récursifs, et ainsi de suite jusqu’a
atteindre le nombre maximal d’appels récursifs imbriqués #.A(S) + 1. Dans ce cas, le nombre
d’appels récursifs déclenchés par DECA 1" (qx, ([, k]) correspond au nombre d’arétes dans un
arbre n-aire parfait de profondeur #A(S) + 1 (voir la Figure 2.4), c-a-d. 2?:411(8)“
appel récursif d’'un pair a un autre modélise deux messages entre ces deux pairs : un message
pour la question et un autre pour les réponses correspondantes. La borne supérieure du cotit de
communication de DECA 1 g (qx, 0[, k]) dans le pire des cas est donc 2 * E?:lt(s)ﬂni.

n' arétes. Un

Ny
1 ... 1
N2 Nn 1
2
Nn+2
PANE
#A(S) NHEAS)

1 HAG)-L SHAG) i
,,,,,,,, > N n
#AS)+1 #A(S)+1

14mAS) i SHAG)+L

FIGURE 2.4 — Graphe d’un arbre n-aire parfait de profondeur #.4(S) + 1. le nom Ng d’un noeud
signifie que le noeud est & une profondeur d et position (largeur d’abord) p dans 'arbre. Un tel
Ziﬁ(sHlni (EZ%:“LO‘(S)Hni) — 1 arétes, c-a-d. Zi’?(sHlni arétes. O

arbre a noeuds et

Complexité de DECA i en espace et en temps Dans un algorithme décentralisé, la com-
plexité en espace refléte I'espace maximal utilisé simultanément par le P2PIS, c-a-d. distribué sur
plusieurs pairs, afin d’obtenir les résultats d’un certain calcul. Quant & la complexité en temps,
elle refléte le temps maximal afin d’obtenir les résultats d’un certain calcul.
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La Propriété suivante est utile pour établir et comprendre les complexités de DECA i en
espace et en temps. Elle fournit & la fois une borne supérieure pour le nombre de clauses dans
une théorie et le nombre des impliqués premiers de cette théorie.

Propriété 4 Soit T une théorie clausale de LP sans tautologies et sans redondance de littéraux
en terme d’un alphabet propositionnel A. On a :

~ HT < 3#FA et

- #PI(T) < 2#T < 3#A,

Cette Propriété découle de la Propriété 1 et du fait qu’on peut générer toutes les clauses en
terme de A qui ne sont pas des tautologies et sans redondance de littéraux, donc un sur-ensemble
des impliqués premiers de T, en calculant @ye4{0,V, -V }.

Remarquons que, si on regroupe les deux points de la Propriété 4, 3#4 est en général expo-
nentiellement plus grande que #7 .

Passons maintenant au nombre de clauses a stocker simultanément (pour l'espace) et le
nombre de clauses a générer (pour le temps) afin de calculer DECA 1 g*(qy, 0[, k]). Dans la suite,
nous faisons deux suppositions sur I'implémentation de DECA g. Premiérement, nous adoptons
encore l'optimisation de mise en cache, comme dans la complexité communicationnelle. Deuxié-
mement, DECA ;i peut utiliser deux stratégies pour déclencher les appels récursifs : la stratégie
en profondeur d’abord ou la stratégie en paralléle. Comme leurs noms indiquent, la premiére stra-
tégie déclenche les appels récursifs I'un & la suite de l'autre, tandis que la deuxiéme déclenche
les appels en paralléle. Evidemment, la stratégie en profondeur d’abord économise de 'espace
et prend plus de temps, tandis que la stratégie en paralléle prend plus d’espace et moins de temps.

La Proposition 4 établit que DECALRk(qk, () peut exiger, avec les deux stratégies, un espace
et un temps exponentiels dans la taille du P2PIS. Ce résultat n’est pas surprenant du fait
que DECA i calcule tous les impliqués premiers qui découlent de la top clause, donc tous les
impliqués premiers du P2PIS dans le pire des cas et le nombre de ces impliqués premiers peut étre
exponentiel dans la taille du P2PIS plus la top clause (Propriété 1). Quant & DECA 1g*(qx, 0, k),
il peut exiger un espace exponentiel dans la taille d’un pair et un temps exponentiel dans la
taille du P2PIS avec la stratégie en profondeur d’abord, et un espace exponentiel dans la taille
du P2PIS et un temps exponentiel dans la taille d’un pair avec la stratégie en en paralléle.

Proposition 4 Soient un P2PIS S = {P;}i=1..m et un pair Py de S. Soit a la taille maximale
des alphabets des pairs : a = maz(A(P1),...,A(Py)). Soit n le nombre mazimal de littérauzs
distincts de pairs distants apparaissant dans l’ensemble des mappings de n’importe quel pair.
Etant donné une clause q;, € L(Py) avec q littéraus.
(i) Une borne supérieure de l’espace nécessaire pour calculer
~ DECA LR (q,0) est O(#A(S)?xn+3#AS)) clauses avec la stratégie en profondeur d’abord
et O(n#AS)3 4 3#AS)) clauses avec la stratégie en paralléle.
~ DECALR"(qr, 0, k) est O(#A(S)? x n * 39F7+9) clauses avec la stratégie en profondeur
d’abord et O(n#AS)+3 « 3041+4) clauses avec la stratégie en paralléle.
(ii) Une borne supérieure du temps nécessaire pour calculer
~ DECALRF(q,0) est O(n#ASIH2  3#ASIY clauses o générer avec la stratégie en profon-
deur d’abord et O(#A(S) * 3#ASI™) clauses o générer avec la stratégie en paralléle.
~ DECA LR (g, 0, k) est O(n#ASH2 5 30044 clayses o générer avec la stratégie en profon-
deur d’abord et O(F#FA(S) * 39*"T4) clauses a générer avec la stratégie en paralléle.
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Preuve. Concernant la complexité en espace, considérons tout d’abord ’espace local nécessaire
pour produire un appel (récursif) DECA 1 z%(q;, hist[, k]) (ici i peut étre k). DECA 1 i a besoin de
stocker g;, les clauses de hist (bornées par #.A(S)+1, Propriété 3), et les clauses de T (P;) UM (P;)
(bornées par toutes les clauses non tautologiques sans redondance de littéraux pouvant étre
générées en utilisant les variables de A(P;) et les variables des pairs distants apparaissant dans
M(P;)). En tout, on a au plus #A(S) + 2 + 37" clauses a stocker localement.

Passons maintenant a 1'unique variable locale CI de DECA r. A la ligne 4, CI contient des
impliqués de T (P;) U M(P;) U hist U{q;}, y compris tous les premiers propres a ¢;. La taille de
C1 est alors bornée par le nombre des clauses non tautologiques sans redondance de littéraux
pouvant étre générées en utilisant les variables de A(P;) (bornées par a dans la Proposition 4),
les variables des pairs distants apparaissant dans M(P;) (bornées par n dans la Proposition 4)
et les variables de la clause g € hist (¢ dans la Proposition 4) qui a initié la déduction linéaire.
Les autres clauses de hist étant des littéraux (par construction de I’historique), elles ne peuvent
pas fournir de nouvelles variables dans une déduction linéaire de ¢;, donc dans CI. Il en découle
que CT a une taille maximale de 3¢T"4 3 la ligne 4.

Aprés la ligne 10, CT contient des impliqués de T(S) U M(S) U hist U {q;}, y compris tous
les impliqués premiers propres & g;. Quand I'appel & DECAr est DECALR!(q;, hist), resp.
DECA g% (q;, hist, k), la taille de CI est bornée par le nombre des clauses non tautologiques
sans redondance de littéraux pouvant étre générées en utilisant les variables du P2PIS, resp. de
A(Py). Par conséquent, aprés la ligne 10, la taille de CI est au plus 3#AS) clauses (contenant
les 3%t"T4 clauses stockées a la ligne 4), resp. 34774 + 3% clauses. De plus, le calcul effectué
aux lignes 9 et 10 nécessite le stockage des résultats des appels récursifs 8 DECA r (bornés
par n a cause de notre supposition de "caching"). Puisque ces appels fournissent des impliqués
du P2PIS, chacun exige au plus un stockage de 3#AS) clauses, resp. 3% clauses. On obtient
donc, pour le moment, l'espace nécessaire pour un appel (récursif) & DECA i est au plus [¢]
HA(S) +24 39" + (n+1) x3#AS) clauses pour DECA [z (s, hist) ou [8] #.A(S) +2+ 3%+ +
39F1H4 4 (n + 1) * 3% pour DECA [ g¥(q;, hist, k).

Passons maintenant au calcul de DECA g*(qy, hist) et DECA " (qx, hist, k) dans le P2PIS.
Dans le pire des cas, Etg(s)ﬂni appels (récursifs) sont déclenchés (voir le pire des cas de la
complexité communicationnelle de DECA R). Selon la stratégie adoptée par DECA g pour
déclencher les appels récursifs, on a un nombre d’appels actifs maximal de [y] (#A(S) + 1) avec
la stratégie en profondeur d’abord et au plus [J] Etg(s)ﬂni (< n#AS)H2 o supposant que
n > 2 dans un P2PIS) avec la stratégie en paralléle.

On obtient ainsi les bornes suivantes pour la complexité en espace de DECA R :
de [o] et [y], on a besoin d’un stockage simultané dans O(#.A(S)? * n x 3#AS)) clauses afin
de calculer DECA ¥ (g, hist|, k]) avec la stratégie en profondeur d’abord.

— De [a] et [§], on a besoin d’un stockage simultané qui est au plus dans O (n#AS)+3 x3#A(S))
clauses afin de calculer DECA 1 (qy, hist[, k]) avec la stratégie en paralléle.

~ De [B] et [7], on a besoin d’un stockage simultané qui est au plus dans O(#.A(S)? *
n * 3%T7+9) clauses afin de calculer DECA 1 zF(qy, hist, k) avec la stratégie en profondeur
d’abord.

— De [A] et [8], on a besoin d'un stockage simultané qui est au plus dans O (n#AS)+3 4 3atn+q)
clauses afin de calculer DECA 1z (qx, hist, k) avec la stratégie en paralléle.

Pour la complexité en temps de DECA 1, nous suivons le méme raisonnement.

Considérons de le temps local nécessaire pour effectuer n’importe quel appel (récursif)
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DECA LR (g, hist[,k]) (i peut étre k) déclenché durant le calcul de DECA Lg*(qx, 0[, k]). On
se concentre ici sur la borne supérieure du nombre de clauses & générer et non sur le temps né-
cessaire pour les générer, car dans le second cas il aurait fallu choisir une implémentation précise
de Frr et de @.

A la ligne 4, au plus 397"+ clauses sont générées en utilisant 7z (voir la complexité en
espace de DECA ). De plus, aux lignes 9 et 10, au plus ZHAS)*
pour DECA 1 z%(q;, hist) et au plus 37" clauses sont générées avec @ pour DECA  g*(g;, hist, k).
En effet, le nombre de littéraux de pairs distants dans n’importe quel mapping est borné par
n et les tailles des sorties des appels récursifs sont bornées par 3#4S) pour DECA LR (gi, hist)
et par 3% pour DECA R (q;, hist,k) (voir la complexité en espace de DECA ). Pour le mo-
ment, on obtient que le temps local d'un appel (récursif) &8 DECA g est au plus [a] 39779 +
3#AS) N clauses générées pour DECA L R'(q;, hist) ou [3] 3%+t7H4 4 39" clauses générées pour
DECALRi(qi, hist, k)

Passons maintenant au calcul de DECA g (g, hist) et DECAr"(qi, hist, k) au sein du
P2PIS. Dans le pire des cas, Ei’g(sHlni appels (récursifs) sont déclenchés (voir le pire des cas
de la complexité communicationnelle de DECAr). Si on considére la stratégie en profondeur

d’abord pour déclencher les appels récursifs, une borne supérieure du temps total nécessaire
) ST
1=

™ clauses sont générées avec @

correspond & faire la somme du temps nécessaire pour n' appels (récursifs) (<
n#AS)H2 qvec la supposition que n > 2 dans un P2PIS). Au contraire, et si on considére la
stratégie en paralléle, une borne supérieure du temps total nécessaire correspond & faire la somme
des temps nécessaires pour le nombre maximal des appels récursifs imbriqués [0] #A(S) + 1
(Propriéte 3).
On obtient alors les bornes supérieures suivantes de la complexité en temps de DECA R :
— de [a] et [y], on a besoin de générer au plus un nombre de clauses O(n#AS)+2 4 3#A(S)n)
afin de calculer DECA 1 z*(qy, hist[, k]) avec la stratégie en profondeur d’abord.
— de [o] et [6], on a besoin de générer au plus un nombre de clauses O(#A(S) * 3#AS) )
afin de calculer DECA 1 z¥(qy, hist[, k]) avec la stratégie en paralléle.
— de [B] et [7], on a besoin de générer au plus un nombre de clauses qui est O(n#AS)+2 4
3@1+4) afin de calculer DECA 1 (qy, hist, k) avec la stratégie en profondeur d’abord.
— de [B] et [d], on a besoin de générer au plus un nombre de clauses qui est O(#.A(S)*3%*"+4)
afin de calculer DECA [ g*(qy, hist, k) avec la stratégie en paralléle.
g

2.3 Travaux connexes

Nous avons proposé dans le chapitre un premier algorithme décentralisé de calcul de consé-
quences — en logique propositionnelle — fondé sur la déduction linéaire. Cependant, des algo-
rithmes décentralisés de calcul de conséquences fondé sur la déduction (générale) ont été déja
proposés dans la littérature.

2.3.1 Calcul de conséquences et optimisation

La décentralisation du calcul de conséquences en logique propositionnelle a tout d’abord été
étudié sous l'angle de I'optimisation.

Etant donné une théorie (clausale) centralisée de LP dans laquelle il faut effectuer un calcul
de conséquences, [10, 11, 12] proposent de commencer par partitionner la théorie en plusieurs
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théories suivant une structure d’arbre. Ensuite, un algorithme décentralisé de déduction appelé
Message-Passing algorithm (MP) exploite astucieusement son partitionnement arborescent afin
d’effectuer un calcul efficace.

Plus précisément, la théorie partitionnée induit un graphe appelé graphe d’intersection ou
chaque noeud représente une sous-théorie du partitionnement ; deux noeuds sont liés par une
aréte s’ils ont des variables propositionnelles en commun ; une aréte entre deux noeuds est éti-
quetée avec toutes leurs variables communes. Le calcul de conséquences est effectué en paralléle
dans chaque sous-théorie en utilisant la stratégie de résolution. Le transfert de formules entre
les sous-théories est controlé par les étiquettes des arétes du graphe d’intersection : les consé-
quences logiques trouvées au sein d’une sous-théorie sont transférées a une autre sous-théorie (et
sont ajoutés a I'ensemble de ses formules) seulement si elles utilisent uniquement des variables
propositionnelles qui sont partagées entre ces deux sous-théories.

Pour étre complet pour le calcul de conséquences, cet algorithme doit étre appliqué a un
graphe d’intersection sans cycle. L’'idée est que tout graphe peut étre transformé en temps poly-
nomial en un graphe sans cycle avec des étiquettes élargies et garantir par la suite la complétude.
L’algorithme BREAK-CYCLES décrit dans [12] réalise la transformation appropriée.

Discussion Ce qui est intéressant dans cette approche est que MP n’exige pas qu’un agent ait
une vue globale du systéme a l'inverse de I'étape de partitionnement. On peut alors envisager de
I'utiliser pour la déduction dans des P2PIS propositionnel. Toutefois, la limitation sévére a son
utilisation dans des applications réelles est que les P2PIS doivent avoir une topologie d’arbre.

2.3.2 Calcul de conséquences dans un P2PIS propositionnel

Le premier calcul de conséquences totalement décentralisé en LP a été proposé dans [8]. Ce
calcul s’effectue dans un P2PIS propositionnel composé de pairs autonomes gérant chacun une
théorie en LP en terme de son propre langage. Les pairs peuvent étre sémantiquement connectés
en ayant des variables en commun, appelées variables partagées. Aucun pair n’a la connaissance
de la théorie globale du P2PIS. Chaque pair connait seulement sa théorie locale et sait qu’il par-
tage certaines variables de son vocabulaire avec d’autres pairs (son wvoisinage). Le P2PIS peut
étre donc représenté par un graphe de voisinage avec des noeuds et des arétes étiquetées, ot les
noeuds représentent les théories des pairs et une aréte étiquetée entre deux pairs exprime que les
pairs savent tous deux qu’ils partagent les variables portées par ’étiquette.

Pour calculer les conséquences d'un P2PIS et une clause fournie en entrée a un pair, 8] pro-
pose l'algorithme DECA (DEcentralized Consequence Algorithm) qui est le premier algorithme
spécialement cong¢u pour faire de la déduction décentralisée dans des théories propositionnelles
distribuées. Notamment, DECA n’impose aucune contrainte sur la topologie du P2PIS.

DECA calcule — en suivant la stratégie de résolution générale (c-a-d. sans restriction de
Papplication de la régle de résolution) — des impliqués du P2PIS et d’une clause fournie a un
pair, y compris tous les impliqués premiers propres de la clause. Il est prouvé correct et complet
pour le calcul de conséquences.

Des expérimentations ont été faites dans |7] pour le passage a 1’échelle de DECA. Les expéri-
mentations sont essentiellement sur des P2PIS formés de clauses KROM (c-a-d. des clauses ayant
deux littéraux) et de 3-clauses (c-a-d. clauses avec au plus 3 littéraux) allant jusqu’a mille pairs.
DECA montre un trés bon comportement dans les P2PIS avec des KROM clauses, alors qu’il a
besoin parfois d’'un mécanisme de time out pour terminer dans les P2PIS avec des 3-clause.
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Discussion Tout comme DECA, DECA g n’impose aucune restriction sur la topologie d’un
P2PIS. En fait, DECA [ est a DECA ce que la déduction linéaire est & la déduction. Il offre le
méme pouvoir de déduction, mais il limite le nombre de déductions lorsque ’on veut calculer les
impliqués (premiers) propres & une clause donnée.

Ainsi, en se basant sur les expérimentations de DECA, notre algorithme devrait se comporter
au moins aussi bien que DECA dans les P2PIS avec des clauses KROM et les P2PIS avec 3-
clauses allant jusqu’a un mille pairs. Ce résultat doit — évidemment — étre confirmé par une étude
expérimentale dans l'esprit de celle de [7].

Notons que cette thése fournie la premiére étude de complexité (communicationnelle, en
espace et en temps) pour un algorithme totalement décentralisé de déduction. Les algorithme de la
littérature (par exemple MP et DECA) n’ont été jusqu’a présents évalués qu’expérimentalement.

2.3.3 Calcul de conséquences dans un P2PIS propositionnel inconsistant

Calculer des conséquences dans de tels systémes n’a que peu d’intérét, puisqu’ils n’admettent
qu’un unique impliqué premier O. [31] et [21, 22] étendent les travaux sur DECA en considérant
des P2PIS inconsistants : ils se focalisent sur le calcul de conséquences a partir de sous-systémes
consistants.

[31] propose les algorithmes P2P-NG et WF-DECA pour faire du calcul de conséquences
en présence d’inconsistance. P2P-NG et WF-DECA supposent que les théories des pairs sont
consistantes mais que la théorie globale peut étre inconsistante. Vu que les théories des pairs sont
supposées consistantes, une inconsistance dans la théorie globale est certainement causée par les
mappings. Une notion de nogood est alors définie comme étant un ensemble de mappings tel que
O U ng est inconsistant, ol ng est un nogood et O est I'union des théories des pairs.

L’algorithme P2P-NG sert & détecter les nogoods. C’est une adaptation de DECA qui cherche

toutes les preuves de la clause vide impliqué d’une clause. Avant d’ajouter un nouveau mapping
dans le réseau, le pair utilise P2P-NG pour vérifier si ce mapping peut étre la cause d’une
inconsistance, c-a-d. si la clause vide est un impliqué de ce mapping. Dans ce cas, le pair stocke
localement I’ensemble formé par ce nouveau mapping et les autres mapping utilisés dans la preuve
de la clause vide (son mapping support) comme un nogood.
L’algorithme P2P-NG termine, est correct et complet, dans le sens ou tous les nogoods causés
par I’ajout d’un nouveau mapping sont détectés. A partir de la définition de nogoods, on sait
que tout sous-ensemble du réseau global qui ne contient aucun nogood est forcément consistant.
Donc, un impliqué n’est renvoyé que s’il peut étre déduit avec au moins une preuve qui ne
contient pas de nogood. Un tel impliqué est considéré bien-fondé car il est déduit a partir d’'un
sous-ensemble consistant du réseau global.

Pour ne chercher que des impliqués bien-fondés découlant d’une clause, ’algorithme WEF-
DECA collecte tous les nogoods qui pourraient invalider une preuve d’un impliqué. Comme un
nogood est un ensemble de mappings, WF-DECA effectue des tests d’inclusion entre le mapping
support d’une preuve et les nogoods collectés. Si le mapping support contient un des nogoods
collectés, la preuve n’est pas bien-fondée et donc rejetée. WF-DECA est aussi une adaptation de
DECA, il est utilisé au moment du calcul des impliqués d’une clause, il termine et il est correct
pour le calcul d’impliqués bien fondés. Sa correction dépend de la complétude de P2P-NG.

Exemple. 7 (Raisonnement en présence d’inconsistance)
Considérons le P2PIS illustré dans la Figure 2.5. Le P2PIS est inconsistant & cause de ’ensemble
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des clauses {—aj V —b1, nas V aq, az, —bg V by, bg}. Parmi elles se trouvent deux mappings Ps.1 et
P3.1. Si on suppose que les mappings se sont ajoutés dans les pairs dans cet ordre : Po.1, P5.1,
P,.1. 11 est possible de vérifier que I'ajout du mapping P».1 ne cause pas d’inconsistance. Par
contre, quand le mapping Ps.1 se rajoute dans Ps, un nogood ng = {P5.1, P3.1} est détecté et
stocké dans P3. L’addition de Py.1 ne cause pas de nouveau nogood.

Considérons maintenant la demande de calcul des conséquences de g4 posé & P,;. L’ensemble R
des réponses bien fondées retournées par WF-DECA est R = {q4,a4 V a1 Vby,a4V —b1 Vi, asV
=b3Vby,a4Vbi,a4V a1V -ar,asVaiV-oar,asVar,asVarVbrV-oar,asVarVoar Vb \/—|b1}.
Pour la méme demande, DECA retourne en plus de R un ensemble de clauses tel ay, agVaq VbV
—asg, ... En fait, ces clauses ne sont pas retournées par WF-DECA car leurs mappings support
contiennent le nogood ng et donc ce ne sont pas des réponses bien fondées.

|
Pair Py
My
Pyl:—=quVagVaVb
Pair Ps : Pair P3
O, : O3
as a; by bs
Mg M3 -
PQl “(12\/(11 Pg.l ‘\bg\/bl
Pair P, :
01 :
ai —ap V by b

FIGURE 2.5 — Un P2PIS inconsistant.

[21, 22] traite le calcul de conséquences dans une théorie décentralisée propositionnelle incon-
sistante (afin de répondre a des requétes par réfutation). En effet, ils observent que dans [31],
une formule et sa négation peuvent étre a la fois des conséquences bien fondées d’une théorie
décentralisée. Ils décident alors de se diriger vers les techniques d’argumentation afin de calculer
les conséquences ayant plus de raisons d’étre vérifiées que leurs négations et ceci en attribuant
des priorités aux pairs selon leur pertinence pour répondre aux requétes.

Discussion Ces travaux visent a raisonner en présence d’inconsistance. Une alternative serait
de "réparer" l'inconsistance. Dans cette thése, comme nous allons voir dans la Section 3.2 du
chapitre 3, nous proposerons un algorithme de test d’extension conservative d’un pair dans un
P2PIS. Une utilisation particuliére de cet algorithme est la détection des causes de I'inconsistance.
Ceci permettra d’envisager des stratégies auto-guérissantes pour restaurer la consistance globale.
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Test et calcul d’extension non
conservative

Nous présentons ici la seconde contribution de cette thése : un algorithme décentralisé de test
et de calcul d’extension non-conservative d’un pair dans un P2PIS propositionnel.

Formellement, étant données deux théories ¥ et Yo utilisant la méme logique, X1 U g est
une extension conservative de X1 si et seulement si toute conséquence logique de X1 U9, utilisant
seulement (un sous ensemble donné) des symboles de 31, est aussi une conséquence de 1. Ainsi,
tester si 'extension de X1 par X9 est conservative exhibe si X1 U X9 fournit des connaissances
que X seule ne rend pas disponibles, alors que ces connaissances sont en termes de ses propres
symboles (c-a-d. dans son domaine de discours).

Dans un P2PIS (indépendamment de la logique utilisée), un pair étend sa théorie (a l'aide
de mappings) avec celles des autres pairs (et leurs mappings) de sorte a pouvoir utiliser leurs
connaissances pour répondre aux questions qui lui sont posées. La notion d’extension conser-
vative est importante ici puisqu’il est notoire que l'extension d’une théorie logique n’est pas
conservative dans le cas général. Ainsi, lorsqu’un pair étend sa théorie a l'aide de mappings, un
P2PIS peut fournir des connaissances que ce pair seul ne fournit pas, alors que ces connaissances
sont en termes de son propre vocabulaire, donc & propos de son propre domaine d’application ou
champ d’expertise. Le probléme est que de telles extra-connaissances sont disponibles au sein du
P2PIS, que ce pair le veuille ou non.

On peut distinguer les trois cas suivants.

1. Supposons qu’un pair ait une description compléte de son domaine d’application au sein
de sa théorie, par exemple un pair gérant une théorie axiomatisant les spécifications d’un
composant dans une application pair-a-pair de diagnostic & base de modéles, une base
de données dans une application pair-a-pair de e-commerce ou encore une ontologie “bien
établie” dans une application pair-a-pair du Web Sémantique. Dans ce cas, la non conser-
vativité de la théorie de ce pair revient & une corruption de connaissances de la part du
P2PIS. Ici, le pair devrait étre — légitimement — en mesure d’interdire la corruption de ses
connaissances.

2. Maintenant, supposons qu’un pair ait une description incompléte de son domaine d’appli-
cation au sein de sa théorie. Toutefois, ce pair est un expert sur (tout ou partie de) ce qui
peut étre dit en termes de son vocabulaire. Dans ce cas, la non conservativité de sa théorie
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indique la présence d’extra-connaissances pour lesquelles ce pair est capable de décider si
elles sont acceptables au sein du P2PIS. Ici, le pair devrait étre — légitimement — en mesure
d’interdire les extra-connaissances qu’il juge corruptrices au sein du systéme.

3. Enfin, considérons un pair ayant une description incompléte de son domaine d’application
au sein de sa théorie et aucune expertise particuliére a propos de ce domaine. Dans ce cas,
la non conservativité de sa théorie indique simplement la présence de connaissances que
ce pair peut étre intéressé de connaitre, afin d’enrichir ses connaissances sur son domaine
d’application.

Il est important de remarquer que 1. et 2. ci-dessus sont étroitement liés aux notions de confi-
dentialité et de qualité de service. En effet, lorsqu’un pair peut — de quelque fagon que ce soit —
interdire (tout ou partie) des extra-connaissances qu'un P2PIS a en termes de son vocabulaire,
il a le controle de ce qui peut étre dit ou non en termes de ce vocabulaire au sein du systéme.
De plus, quand un pair expert sur son domaine d’application peut — d’'une maniére ou d’une
autre — supprimer (tout ou partie) des extra-connaissances incorrectes qu’a le P2PIS en termes
de son propre vocabulaire, la qualité des connaissances du P2PIS augmente, et donc la qualité
des résultats de ses raisonnements (sur ces connaissances) augmente aussi.

Nous étudions dans ce Chapitre les problémes consistant, d’'une part, a décider si un P2PIS
propositionnel est une extension conservative d’un pair donné (probléme de décision) et, d’autre
part, & calculer les conséquences d’un P2PIS propositionnel exhibant la non conservativité d’un
pair donné (probléme fonctionnel).

Le Chapitre est organisé comme suit : nous abordons la notion d’extension (non) conservative
dans les P2PIS propositionnels dans la Section 3.1. Nous discutons briévement de la notion
d’extension conservative dans les P2PIS insatisfiables dans la Section 3.2. Nous finissons par un
état de 'art sur le domaine dans la Section 3.3.

3.1 Extension (non) conservative d’un pair dans un P2PIS pro-
positionnel

Nous considérons dans ce Chapitre les P2PIS propositionnels (clausaux) du Chapitre précé-
dent.

La notion d’eztension conservative d’un pair dans un P2PIS est fondée sur la notion de
conséquence logique.

Définition 4 (Extension conservative d’un pair) Soit S un P2PIS dont un pair est P.
S est une extension conservative de P ssi la Propriété W est vérifiée.

U : pour tout ¢ € Tgt(L(P)), si T(S)UM(S) = c alors T(P) = c.

Ceux qui sont familiers avec la notion d’interpolation uniforme, une variante de 'interpolation
de Craig [34], pourront remarquer le lien étroit existant avec la notion d’extension conservative
(par exemple [35]). En effet, dans le cadre de nos P2PIS, S est une extension conservative de P
ssi T(P) est un interpolant uniforme de 7(S) U M(S) par rapport a T'gt(L(P)).

3.1.1 Probléme de décision

Partant de la définition 4, notre probléme de décision CE% est le suivant.
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Définition 5 (Probléme de décision : CE%)
DONNEES : Soit S un P2PIS dont un pair est P.
QUESTION : FEst-ce que S est une extension conservative de P ?

On peut voir — a partir de la Définition 4 — que le probléme de décision dans nos P2PIS
clausaux est difficile. Il consiste en effet a résoudre (i) des problémes IT1{-complets pour (ii) un
nombre exponentiel de clauses : (i) décider si T(S) U M(S) [= ¢, resp. T(P) = ¢, revient a
décider si T(S)UM(S)U{—c} = O, resp. T(P)U{—c} = O, c-a-d. a répondre & UNSAT et (ii)
il existe dans le pire des cas 3#(AP) clauses dans £(P), donc de Tgt(L(P)) qui peuvent étre
générés en combinant de fagon disjonctive soit V', =V ou O pour chaque variable V' de A(P).

Cette intuition est confirmée par le théoréme suivant qui établit la complexité exacte de
CE®* dans nos P2PIS. Il précise aussi la borne supérieure de la complexité de CE%¢ dans le
cas oll nous permettons seulement certaines familles de clauses bien connues dans la littérature,
tel que les K>3-clauses, c-a-d. les clauses avec au plus une constante donnée K > 3 de littéraux,
les clauses de Horn (inverses), c-a-d. les clauses avec au plus un littéral positif (ou négatif), et
les clauses de KROM, c-a-d. les clauses ayant au plus 2 littéraux.

Theoréme 2 (Complexité de CE/)
Décider CE%° est
~ TI¥ -complet pour les P2PIS clausaux, c-a-d. sans imposer de restriction sur les clauses,
~ dans AL si on considére des P2PIS K>3, c-a-d. constitués de clauses K>3 seulement,
~ dans TI¥ si on considére des P2PIS Horn (inverses), c-a-d. constitués de clauses de Horn
(inverses) seulement, et
— dans P si on considére des P2PIS KROM, c-a-d. constitué de clause de KROM seulement.

Preuve. Dans les P2PIS clausaux, I'appartenance a la classe HQP découle du fait que le probléme
complémentaire est dans 25 : il suffit de deviner une clause sans redondance de littéral en termes
de 'alphabet cible de P et tester en appelant un X¥- oracle si la Propriété ¥ de la définition 4
n’est pas vérifiée (c-a-d. T(S) UM(S) = c et T(P) |~ ¢).

L’aspect IT¢-difficile résulte d'une réduction polynomiale du probléme canonique de II qui est
la validité d’une formule Q BF5 v a notre probléme d’extension conservative. Une formule QBFsy
a la forme YAGB® ou A et B forment une partition des variables de la formule ® de LP. L’idée
ici est que le probléme de validité d’une telle formule est aussi I14-complet quand & est une
conjonction de clauses ou d’une maniére équivalente une théorie clausale (par exemple [33]).
Puisque VAIdB® est valide ssi il n’existe pas de conséquences non tautologiques de ® en termes
des variables de A [55], une preuve de I1%'-difficulté pour CE®* revient a construire un P2PIS
tel que VAIdB® est valide ssi le P2PIS est une extension conservative d’un pair donné quand
il n’y a pas de conséquences non tautologiques de ® en termes de A. Par exemple, considérons
le P2PIS S de la Figure 3.1 formé de deux pairs Py et Py : T(P1) = {} (c-a-d. la conjonction
vide, donc vrai), T(P2) = ®, M(P1) = M(P2) = i {=AL v Ay, = AL v AL} tel que : A(Py) =
Tgt(A(Py)) = {Al,..., A7}, A(Po) = Tgt(A(P2)) = AUB, et A= {A} ... A3}

1 1
P1 ALV A, P2
—A Vv A}

vrat

‘\A’{L \% A;L
‘\A; \% A'{L

FIGURE 3.1 — Le P2PIS S.
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I1 découle facilement que YAIB® est valide (c-a-d. il n’y a pas de conséquence non tautolo-
giques de ® en termes de A) ssi ce P2PIS est une extension conservative de Pj.

Quand le nombre de littéraux permis dans les clauses d’un P2PIS est borné par une constante
K > 3, on est dans le fragment K> 3-clauses de LP. Dans ce cas, le langage (cible) d'un pair donné
contient au plus un nombre de clauses qui est un polynéome (de degré K) dans la taille de son
alphabet. Il est bien connu que raisonner avec des K>3-clauses est aussi compliqué que raisonner
dans toute la LP. En particulier, décider si une clause est une conséquence d'une théorie K >3-
clauses est IT¥’-complet (rappelons que 3SAT est déja XF-complet [40]). Par conséquent, décider
CE®¢ revient a générer, dans le pire des cas, un nombre de K >3-clauses qui est polynomial
dans la taille de I’alphabet d’un pair donné et pour lequel on teste en appelant un ¥¥-oracle la
propriété ¥ de la Définition 4. Ainsi, pour les P2PIS K>3, CE“%* est dans P¥! c-a-d. dans AY.

Quand le nombre de littéraux permis dans les clauses d’un P2PIS est borné par la constante
2, on se retrouve dans ce qu’on appelle le fragment KROM (ou fragment bijonctif) de LP. Dans
ce cas, le langage (cible) d’un pair donné contient au plus un nombre de clauses KROM qui est
quadratique dans la taille de son alphabet. De plus, il a été montré que décider si une clause est
une conséquence d’une théorie de clauses KROM est dans P (par exemple [38]). Ainsi, décider
CE®* revient a générer, dans le pire des cas, un nombre de clauses KROM qui est polynomial
dans la taille de I’alphabet d’un pair donné, puis a tester la Propriété ¥ de la définition 4 pour
chacune des clauses en appelant un P-oracle. Ainsi, CE%* se retrouve dans P¥ pour les P2PIS
KROM, c-a-d. dans Af, donc dans P.

Enfin, si on considére les P2PIS Horn (resp. Horn inverse), le langage (cible) d’un pair donné
contient au plus un nombre de clauses de Horn (resp. Horn inverse) qui est exponentiel dans
la taille de son alphabet : le nombre des clauses purement négatives (resp. positives) est déja
2#A(P) pour un pair donné P (elles sont obtenues en faisant la disjonction de soit =V (resp. V)
ou O pour chaque variable V' de A(P)). De plus, il a été montré que décider si une clause est une
conséquence d’'une théorie de clauses de Horn (resp. Horn inverse) est dans P (par exemple [38]).

L’appartenance a Hf découle ici du fait que le probléme complémentaire est dans Ef P, c-a-
d. ©F : il suffit de deviner une clause dans le langage cible de P et de tester, en appelant un
P-oracle, que la Propriété ¥ de la Définition 4 n’est pas vérifiee (c-a-d. T(S) U M(S) E c et
T(P) [~ . O

3.1.2 Probléme fonctionnel

Notre probléme fonctionnel, CE/*", peut étre vu comme une facon d’expliquer la non conser-
vativité d’un pair. Il consiste & énumérer tous les témoins de non conservativité d’un pair, c’est-
a-dire tous les contre-exemples & la conservativité de ce pair.

Définition 6 (Témoin) Soit S un P2PIS dont un pair est P. Soit ¢ une clause de Tgt(L(P)). ¢
est un témoin de ['extension non conservative P au sein de S ssi T(S)UM(S) = c et T(P) W c.

En se basant sur la définition ci-dessus, notre probléme fonctionnel est le suivant.

Définition 7 (Probléme fonctionnel : CE/4")
DONNEES : Soit S un P2PIS dont un pair est P.
QUESTION : Quels sont les témoins de ’extension non conservative de P au sein de S ?

D’un point de vue complexité espace/temps, répondre a CE/"" est en général plus difficile
que décider CE%°. Ceci est du & une consommation supplémentaire exponentielle en espace afin
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d’engendrer les témoins de non conservativité.

On peut facilement voir que résoudre CE/%" est au moins aussi difficile que décider CE€°
puisque le premier fournit un moyen de résoudre le deuxiéme. En effet, pour un pair donné, un
ensemble vide de témoins montre sa conservativité et un ensemble non vide de témoins montre
sa non conservativité.

Il découle alors du théoréme 2 et de la hiérarchie des classes de complexité P C Hf C Ag C
1Y € PSPACE que résoudre CE/"" exige au moins un espace polynomial dans les P2PIS
clausaux, K>3, Horn (inverse), ou KROM; et exige au moins un temps polynomial dans les
P2PIS KROM (CEdeC est dans P), et peut exiger un temps exponentiel dans les P2PIS K>3
ou Horn (inverse) (CE®¢ est dans A, respectivement dans ITY), et exige un temps exponentiel
dans les P2PIS clausaux (CE%“ est complet pour TI%).

En fait, répondre & CE/"" est aussi difficile que décider CE®¢ dans les P2PIS K>3 ou
KROM, et strictement plus difficile dans les P2PIS clausaux ou Horn (inverse).

En effet, considérons un P2PIS insatisfiable S dont un pair P est tel que 7(P) = {} (c-a-
d. true) et Tgt(L(P)) = L(P). Evidemment, toutes les clauses dans le langage de P sont des
témoins de ’extension non conservative de P dans . Ce nombre est exponentiel dans la taille de
A(P) pour les clauses sans restriction (plus précisément 3#4(P)) et pour les clauses Horn (inverse)
(entre 2#A(P) le nombre des clauses purement négatives (resp. positives) sans redondance de
littéraux, et 3#AP)  la taille de L(P)), alors que c’est un polynéme de degré K>3 dans la taille
de A(P) pour les clauses K>3 et que ce nombre est quadratique dans la taille de A(P) pour
les clauses de KROM. Par conséquent, dans les P2PIS K>3 ou KROM, un algorithme peut étre
facilement congu pour résoudre CEf*" tel que sa complexité coincide avec celle de décider CE®°.
11 suffit de générer, en temps et espace polynomiaux, toutes les clauses dans le langage d’un pair,
et puis retourner toutes celles qui ne satisfont pas la Propriété ¥ de la Définition 4. Elles peuvent
étre exhibées par un test de conséquences clausales qui est dans P pour les clauses de KROM
et dans Hf -complet pour les clauses K>3. En revanche, tout algorithme résolvant CE/*" dans
les P2PIS clausaux ou Horn (inverse) doit, dans le pire des cas, générer et retourner un nombre
exponentiel de témoins.

Observons que décider CEY° ne souffre pas d’un tel besoin d’espace exponentiel additionnel.
La raison est que la mémoire peut étre réutilisée en générant une ¢ une un nombre de clauses
possiblement exponentiel dans le langage (cible) d’un pair — en ordonnant les littéraux du pair —
jusqu’a trouver un témoin a la non conservativité (s’il y en a).

Exemple. 8 (Extension conservative) Le P2PIS de la Figure 2.1 (¢f. page 16) n’est ni une
extension conservative de P1, ni une extension conservative de Ps. (Il est toutefois une extension
conservative de Ps.)

En effet, =L; est une conséquence de {—L1VCherq, =CheryV Facs, ~FacsV M Facs, ~MFacsV
-Li} C T(S)UM(S) avec T(P1) = —Ly et ~Etus V Coly V Lycy V Univy est une consé-
quence de {—ET, V Primg V Cols V Lycy V Univy, = Primg V Dips V PhDSs,—Dips V L1 V
My,—L1V Chery,~Chery V Facg,~FacgV M Facs, ~MFac3V —-L1,- M1V Coly, "PhDS3V I,
-1V Univa} C T(S) UM(S) avec T (P2) = ~Etug V Coly V Lycy V Univs.

Il découle que dans le P2PIS, P; ne propose pas de cours de langues (et donc il propose
seulement des cours de maths et d’informatique) et Py ne posséde pas des étudiants en école
primaire, que ces pairs le veuillent ou non.

Notons que le témoin — L est incomparable (par rapport a =) avec les connaissances de T (P1),
alors qu’une clause de T (Pz) est une conséquence du témoin —Ftug V Cols V Lyco V Univy. B
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3.1.3 Fondements de I’algorithme CECA

Pour résoudre notre probléme de décision et notre probléme fonctionnel, nous allons tout
d’abord calculer un ensemble de conséquences du P2PIS dans le langage cible d’un pair donné,
puis tester si ces conséquences sont aussi des conséquences de ce pair seul (probléme de décision)
ou bien quelles conséquences sont des témoins de la non conservativité de ce pair (probléme fonc-
tionnel). Evidemment, nous garantissons que I’ensemble des conséquences calculées est toujours
suffisant pour répondre correctement a nos deux problémes. La question qui se pose est alors
comment calculer de fagon effective — et si possible efficace — un tel ensemble de conséquences
dans notre cadre logique distribué.

Nous recourons aux techniques (décentralisées) de calcul de conséquences afin de fournir une
caractérisation exacte des conséquences & calculer, et comment celles-ci peuvent étre calculées.
Pour cela, nous réutilisons la notion d’impliqués premiers d’une théorie propositionnelle (cf. Cha-
pitre 1).

L’ensemble des impliqués premiers d’une théorie clausale peut étre vu comme le plus petit
ensemble représentatif de toutes les conséquences de cette théorie. Ainsi, trouver ’ensemble des
impliqués premiers d’un P2PIS qui sont dans le langage cible d’un pair donné est suffisant pour
résoudre notre probléme de décision et notre probléme fonctionnel, pour ce pair. Fort heureuse-
ment, d’'un point de vue "optimisation", il s’avére que trouver tous ces impliqués premiers n’est
pas nécessaire : le nombre d’impliqués premiers d’une théorie clausale peut étre exponentiel dans
la taille de cette théorie (Propriété 1 du chapitre 1).

La Proposition 5 établit en effet que nous avons seulement a considérer les impliqués premiers
dans le langage d’un pair qui sont propres & un mapping de ce pair. La preuve consiste & montrer
que tout autre impliqué premier est sans intérét pour la notion d’extension conservative : soit
c’est un impliqué de ce pair seul (c-a-d. il satisfait alors nécessairement la Propriété ¥ de la
Définition 4), soit il n’est pas exprimé dans le langage (cible) de ce pair (c-a-d. il n’a alors rien
a voir avec la Propriété ¥ de la Définition 4).

Proposition 5 Soit S un P2PIS satisfiable dont un pair est P. Si ¢ € PI(T(S) U M(S)) et
T(P) = ¢ avec ¢ € Tgt(L(P)) alors c est un impliqué propre d’un mapping de M(P).

Preuve. Notons support(c) un sous ensemble minimal d’une théorie utilisé duquel découle e,
c-a-d. dans lequel retirer une clause ne permet plus d’impliquer logiquement c.
SicePIT(S)UM(S)) et ¢ € Tgt(L(P)), alors il existe des clauses de T (P) UM (P) dans
support(c). Puisque T (P) [~ ¢, il existe alors dans support(c) des clauses qui ne sont pas dans
T (P). Si on suppose que support(c) ne contient pas de mappings de M(P), support(c) est alors
constitué de deux ensembles indépendants de clauses : un ensemble pour les clauses de T (P)
et un autres pour celles qui ne sont pas dans 7 (P) U M(P), ces deux ensembles n’utilisant pas
le méme alphabet. Ainsi, toute conséquence de support(c) découle soit d'un ensemble, soit de
lautre ensemble, ce qui est contradictoire avec le fait que support(c) est minimal. Par consé-
quent, support(c) contient nécessairement une clause m € M(P) et ¢ est un impliqué propre de
m. O

La Proposition 6 fournit une maniére effective de calculer les impliqués premiers nécessaires
pour tester si un P2PIS est une extension conservative d’'un pair donné. Elle montre que ces
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impliqués premiers peuvent étre calculés & ’aide de déductions linéaires dont les top clauses sont
les mappings de ce pair.

Proposition 6 Soit S un P2PIS satisfiable dont un pair est P. Si ¢ € PI(T(S) U M(S)) et
T(P) W ¢ avec ¢ € Tgt(L(P)) alors il existe m € M(P) tel que T(S) UM(S) 7'y c.

Preuve. Considérons n’importe quel support minimal de clauses support(c) du P2PIS du quel
découle c. Par la Proposition 5, support(c) contient au moins un mapping du pair P, pour lequel
¢ est un impliqué propre. Par la Propriété 2 (troisiéme point), ¢ est dérivable linéairement a
partir de ce mapping dans support(c) et donc dans le P2PIS. a

Remarquons que la Proposition 5 et la Proposition 6 sont vraies uniquement pour des P2PIS
satisfiables. La raison a cela est qu'un P2PIS insatisfiable a un unique impliqué premier, la clause
vide O, qui appartient au langage cible de tous les pairs. Par conséquent, ces propositions seraient
vérifiées si O pouvait étre dérivée (par déduction linéaire) a partir d’'un mapping de chaque pair,
ce qui n’est — bien évidemment — pas le cas (par exemple pour un pair qui n’est pas impliqué dans
I'insatisfiabilité). Toutefois, ceci ne pose pas un réel probléme. En effet, nous élaborerons, dans
la Section 3.2, une stratégie (décentralisée) auto-guérissante permettant de rendre satisfiable un
P2PIS insatisfiable.

A partir des propriétés de la déduction (linéaire) et de la Proposition 6, nous aboutissons
finalement au théoréme suivant qui reformule la notion d’extension conservative d’un pair en
termes de calcul de conséquences.

Theoréme 3 (Test de ’extension conservative) Soit S un P2PIS satisfiable dont un pair
est P. S est une extension conservative de P ssi la Propriété suivante W' est vérifice.
U’ : pour tout m € M(P), si T(S) UM(S) Fg ¢ et ¢ € Tgt(L(P)) alors T(P) U{~c} g O.

Il découle du théoréme ci-dessus que résoudre nos deux problémes pour un pair donné néces-
site un algorithme décentralisé de déduction linéaire (pour calculer T(S) U M(S) 'z ¢) et un
algorithme centralisé de déduction (pour calculer T (P)U{-c} - O). On notera qu’il existe déja
plusieurs solutions pour la déduction/réfutation dans une théorie de LP (par exemple [23, 55]),
et que nous avons proposé l'algorithme de déduction linéaire décentralisée DECA ;g dans le Cha-
pitre 2. Nous allons donc faire appel & cette premiére contribution de la thése, en considérant ici
les optimisations données [entre crochets| dans DECA fg.

3.1.4 L’algorithme CECA

Pour résoudre notre probléme de décision (CE9€) et notre probléme fonctionnel (CE/%"),
nous proposons 'algorithme CECA qui utilise & son tour 'algorithme DECA i présenté dans
le Chapitre 2. Nous décrivons CECA et nous établissons ses propriétés et sa complexité commu-
nicationnelle et en terme d’espace et de temps.

Description

En suivant le Théoréme 3, CECA¥ (CECA sur P) considére chaque mapping de M (Py)
(ligne 2) a partir duquel il calcule grace & DECA 1 des impliqués du P2PIS dans le langage cible
de Py, y compris tous les impliqués premiers et propres a ce mapping (ligne 3). Ici, le point subtil
est que CECA recoure & 'opérateur @, en suivant la Proposition 2, puisque la top clause fournie
a DECA R doit étre dans le langage du pair interrogé, ce qui n’est pas le cas d’un mapping.

39



Chapitre 8. Test et calcul d’extension non conservative

Pour chaque impliqué dans le langage cible de Py, CECAF teste (par réfutation) si cet
impliqué est aussi une conséquence de T (Py) (ligne 4). Lorsque CECA est utilisé pour résoudre
notre probléme de décision, CECAF s’arréte en répondant NON sitot qu'il trouve un impliqué
témoignant de la non conservativité du pair P, ou en répondant OUI dans le cas contraire.
Lorsque CECA est utilisé pour résoudre notre probléme fonctionnel, CECAF collecte et retourne
les témoins de non conservativité de Py,.

Notons que CECA peut étre facilement modifié¢ afin de retourner des couples formés d’un
témoin et du mapping a partir duquel ce témoin est dérivé (c-a-d. sa cause). Dans ce cas, la ligne
8 devient temoins = temoins U {(IL V--- V12,13 V --- V I,)}. Ceci est utile pour un pair dans le
cas ou il veut détecter/supprimer les mappings produisant des témoins indésirables.

Algorithme 2: CECA sur le pair P, du P2PIS S

CECA*(dp)

Entrée: un booléen dp

Sortie:

— lorsque dp = vrai : OUIL si S est une extension conservative de Py, NON sinon (probléme de décision)
— lorsque dp = faux : Uensemble de témoins de la non conservativité de Py, (probléme fonctionnel)

) temoins =)

(1

(2) foreach clause Iy V--- V1, € M(Py)

(3) foreach i} v ---V I} € @ DECALg'(l;,0,k) tel que I}, V--- VI € Tgt(L(Py))
(4) i T(Pe)U{l},...,I[2} r O, ot I}, est le complément de [} pour i € [1..n]
(5) ifdp

(6) return NON

(7) else

(8) temoins = temoins U {l}, V - -+ V I}

(9) if dp

(10) return Oul

(11)else

(12) return temoins

Exemple. 9 (Exécution de CECA) Nous avons mentionné précédemment que le P2PIS de
la Figure 2.1 (page 16) n’est ni une extension conservative de Pi, ni de Py, alors que c’est une
extension conservative de P3. Montrons comment P, Ps et P3 peuvent le savoir a 'aide de
CECA.

La non conservativité de Py est exhibée lorsque le mapping —L; V Chery ou le mapping
~MFacs \V —Ly sont traités : DECApp'(—Ly, 0,1) @ DECAg%(Chers,,1) et DECA g (L1,
0,1) @ DECALRg(ﬂMFac;»,, (0,1) produisent tous les deux =Ly, =Cy V M; V CSy, et =CyV My V
C'S1V—Lq comme témoins & la non-conservativité de 1. Par conséquent, CECAI(vrai) retourne
NON et CECA!(faux) retourne les témoins mentionnés ci-dessus.

La non conservativité de Po est exhibée quand le mapping —Prime V Dips V PhDS3 est
traité. En effet, DECA g% (=Prims,0,2) @ DECA L g*(Dips, 0,2) QDECAr*(PhDSs,0,2) pro-
duit = PrimgV Coly VUnivy, mEtusV ColyV Lyca V Univy, et = ApsV ChergV ColaV Lyco V Univg
comme témoins & la non-conservativité de Po. Par conséquent, CECA?(vrai) retourne NON et
CECA?(faux) retourne les témoins mentionnés ci-dessus.

Enfin, le P2PIS est une extension conservative de P3 puisqu’il n’y a pas moyen de dériver de
témoins & la non-conservativité de P3 & partir de ses mappings. Ainsi, CECAg(vrmj) retourne
Ourt et CECA3(fauz) retourne un ensemble vide de témoins. |
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Propriétés

Le Théoréeme 4 établit que CECA est une procédure effective pour répondre & nos deux
problémes.

Theoréme 4 Soit S un P2PIS satisfiable dont un pair est Py.
~ CECAF(true) et CECAF(false) terminent.
~ CECA*(true) retourne OUI ssi S est une extension conservative de Py.
~ CECAF(false) retourne un ensemble de témoins de la non conservativité de Py, dont tous
les impliqués premiers découlant nécessairement des mappings de Py,.

Preuve. Ce théoréme découle directement du Théoréme 3, du Théoréme 1 et de la Proposition
2 (pour la ligne 3). O

Complexité

Nous arrivons maintenant & I’étude des complexités de CECA en termes de communication,
d’espace et de temps. Comme pour DECA g, nous nous intéressons au nombre de messages
échangés (pour la communication), de clauses a stocker simultanément (pour l’espace) et au
nombre de clauses a générer (pour le temps) afin de calculer CECA (dp). Dans ce qui suit, nous
faisons deux suppositions sur I'implémentation de CECA. La premiére est le caching consistant
ici & faire un appel unique & DECA r par littéral distinct d’un pair distant apparaissant dans
M(Py) au lieu de faire un appel récursif pour chaque occurrence d’un tel littéral pendant le
traitement des itérations sur les mappings aux lignes 2 et 3. La deuxiéme supposition est que
CECA peut aussi utiliser les stratégies en profondeur d’abord et en paralléle pour déclencher
les appels & DECA R (cf. Chapitre précédent). Pour simplifier, nous supposons que CECA et
DECA 1 suivent tous les deux soit la stratégie en profondeur d’abord ou la stratégie en paralléle.

Complexité communicationnelle La Proposition 7 fournit une borne supérieure de la com-
plexité de communication en termes du nombre de messages échangés au sein du P2PIS pour
calculer CECAF(dp).

Proposition 7 Soient S = {P;}i—1..m un P2PIS et Py un pair de S. Soit n le nombre mazimal
de littéraux distincts de pairs distants apparaissant dans ’ensemble des mappings de n’importe
quel pair. Une borne supérieure du nombre de messages échangés au sein de S afin de calculer
CECAF(dp) est n 2% Ei’?(s)ﬂni.

La Proposition 7 découle directement de 'hypothése de caching et la Proposition 3 du Chapitre
2.

Complexité de CECA en espace et en temps La Proposition 8 établit les complexités de
CECA en termes d’espace et de temps dans le pire des cas.

On peut remarquer ici que CECA résout CE®¢ et CEf*" avec les mémes complexités en
terme d’espace et de temps. Pourtant, nous avons montré d'un point de vue théorique que CEf*?
est strictement plus difficile que CE®° dans le cas général (cf. Section 3.1). La raison est que
nous ne proposons pas un algorithme spécifique et optimisé dédié a CE%¢. Nous utilisons un
algorithme consacré & CE/" afin de résoudre CE%*, puisque pour un pair donné, un ensemble
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vide de témoins montre la conservativité et un ensemble non vide montre la non conservativité.
Ce choix n’est — certes — pas optimal d’'un point de vue théorique, mais fournir un algorithme
pour CE%° n’a pas /peu d’utilité pratique concernant la (non) conservativité d’un pair. Toutefois,
I'étude théorique de CEY¢ est intéressante pour trouver une borne inférieure des complexités de
CE’"" en termes d’espace et de temps.

La Proposition 8 établit que résoudre par CECA CE%¢ et CE/"" exigent dans le pire des
cas un espace exponentiel dans la taille d’'un pair et un temps exponentiel dans la taille du P2PIS
quand les appels (récursifs) 8 DECA 1 i sont déclenchés avec la stratégie en profondeur d’abord ;
et un espace exponentiel dans la taille du P2PIS et un temps exponentiel dans la taille d’un pair
quand les appels (récursifs) & DECA r sont déclenchés avec la stratégie en paralléle. Cela veut
dire que les complexités en termes d’espace et de temps de CEf*? (voir la Section 3.1) et de
CECA coincident avec la stratégie en profondeur d’abord, alors que CECA n’est pas optimal
en terme de consommation d’espace pour CE/*" avec la stratégie en paralléle.

Proposition 8 Soit S un P2PIS satisfiable dont un pair est Pi. Soit a la taille mazimale de
Valphabet de n’importe quel pair : a = max(A(P1),..., A(Pn)). Soit n le nombre mazimal de
littéraux distincts de pairs distants apparaissant dans ’ensemble de mappings de n’importe quel
pair.
(i) Une borne supérieure de l’espace nécessaire pour calculer CECA*(true) ou CECAF(false)
est :
~ dans O(#A(S) * n? x 39"+ clauses quand CECA et DECA g suivent la stratégie en
profondeur d’abord ;
— dans O(n#AS)+ 4 30401y clauses quand CECA et DECA g suivent la stratégie en pa-
ralléle.
(i) Une borne supérieure du temps nécessaire pour calculer CECA*(true) ou CECA¥(false)
est :
— dans O(n#AS)+3 y gaxlatntltny clgyses o générer quand CECA et DECA [ suivent la
stratégie en profondeur d’abord ;
— dans O(#A(S) x 3¢xatnt)+n) clauses o générer quand CECA et DECA g suivent la
stratégie en paralléle.

Preuve. Considérons d’abord l'espace nécessaire pour exécuter CECA (true) or CECA(false).

CECA a besoin de stocker les clauses qui sont gérées par Py, c-a-d. T (Px) U M(Py). Une
borne maximale de ces clauses est de [a] 391" (voir les complexités de DECA i en termes d’es-
pace et de temps). Ensuite, CECA a besoin de calculer les appels & DECA 1 et stocker leurs
résultats. Le nombre d’appels est borné par n puisque nous considérons le caching. Le calcul de
tous les appels & DECA i exigent au plus un espace en [3] O(#.A(S)? xn x 391" +1) clauses (voir
Proposition 4 avec ¢ = 1 dans notre cas) quand CECA et DECA 1 i utilisent tous les deux la stra-
tégie en profondeur d’abord ; et un espace [y] n multiplié par un nombre en O(n#AS)+3  gatn+1)
clauses (voir Proposition 4 avec ¢ = 1 dans notre cas) quand CECA et DECA pr utilisent tous
les deux la stratégie en paralléle. Le stockage des résultats de tous les appels & DECA pr exige
au plus [] n x 3% clauses, puisque ces appels retournent des clauses dans le langage de Py seule-
ment. Enfin, CECA a besoin de calculer a partir des résultats des appels & DECA 1 (avec @)
les impliqués du P2PIS,; et de réfuter chacun d’eux. Ces impliqués étant dans le langage de Py,
nous avons au plus [e] 3% impliqués & stocker et réfuter. Chaque réfutation utilise des clauses
constituées de variabes de A(Py) seulement, et donc n’importe quelle réfutation peut produire
au plus [¢] 3% résolvants (réduits). De [a], [5], [0], [€], et [¢] d'une part, et de [a], [v], [d], [€], et
[¢] d’autre part, nous obtenons I’élément (i) de la Proposition 8.
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Considérons maintenant la complexité de CECA en termes de temps.

CECA a besoin de déclencher des appels & DECA i (bornés par n puisque nous considérons
le caching), et donc il calcule des impliqués qui découlent des mappings aux lignes 2 et 3. Il a
besoin au plus d’un temps dans [o] n multiplié par un nombre en O(n#AS)+2 4 3¢*7+1) clauses a
générer (voir Proposition 4 avec ¢ = 1 dans notre cas) quand CECA et DECA r utilisent tous
les deux la stratégie en profondeur d’abord ; et en [3] O(#A(S) * 39" T1) clauses & générer (voir
Proposition 4 avec ¢ = 1 dans notre cas) quand CECA et DECA i utilisent tous les deux la
stratégie en paralléle. Ensuite, et pour chaque mapping de M(Py), CECA doit construire les
impliqués du mapping avec @. Puisqu’'un mapping implique des variables de A(Pj) (borné par
a) et des variables des pairs distants (borné par n), le nombre de mappings est borné par 3¢+
et le nombre de littéraux dans un mapping est borné par a + n. De plus, n’importe quel appel
a DECA R fournit au plus 3% clauses (voir la complexité de CECA en termes d’espace). Par
conséquent, le calcul des impliqués a réfuter est borné par [y] 391" x 30+(a+n)  Teg impliqués a
réfuter étant dans le langage de Py, leur nombre par mapping est borné par 3%. Comme men-
tionné ci-dessus, une réfutation peut produire au plus 3% résolvants (réduits) (voir la complexité
de DECA [ en termes d’espace). Il découle que le temps total de réfutation est [§] 3977 x32*¢, De
[a], [7], et [d], respectivement de [G], [7], et [§], nous obtenons ’élément (i) de la Proposition 8. O

3.2 Extension conservative et P2PIS insatisfiables

Nous avons expliqué dans la Section 3.1.3 que la Proposition 5, la Proposition 6, et le Théo-
réme 3 et le Théoréme 4, sont valides uniquement pour des P2PIS satisfiables. Nous montrons ici
que nous avons les outils nécessaires pour élaborer des stratégies décentralisées auto-guérissantes
de sorte a ce que nous puissions supposer/rendre tout P2PIS satisfiable.

Tout d’abord, nous pouvons supposer que tout pair d’'un P2PIS est satisfiable, puisqu’il peut
tester lui-méme si sa théorie permet de dériver O (par exemple en utilisant - z). Maintenant, si un
P2PIS est insatisfiable alors que chacun de ses pairs est satisfiable, un mapping est nécessairement
impliqué dans toute preuve d’insatisfiabilité. Puisque la déduction linéaire est compléte pour le
calcul de conséquences, I'insatisfiabilité d’un P2PIS peut étre prouvée par des déductions linéaires
dans lesquelles au moins un mapping est impliqué : O est nécessairement un impliqué (premier)
propre d’'un mapping. Par la complétude de la déduction linéaire pour le calcul des impliqués
premiers propres de la top clause, nous obtenons que tout pair ayant un mapping impliqué dans
I'insatisfiabilité d’un P2PIS peut détecter cette insatisfiabilité et aussi la réparer.

Pour la détecter, tout pair Pj, peut tester pour chacun de ses mappings Iy V --- V [, si
O € DECALR'(11,0,k) @ --- @ DECA g (I, 0, k) (Proposition 2 et Théoréme 1).

Si c’est le cas, il peut réparer — certes naivement — en retirant le mapping I1 V --- V[, de
M(P1),..., M(P,). Faire cela revient exactement a retirer le mapping [V - - -V, de M(P1),...,
M(P,) & chaque fois que (3,1, V- --V1,) € CECA*(false), lorsque CECA retourne les témoins
a la non-conservativité ainsi que leurs causes comme expliqué dans la Section 3.1.4.

Si chaque pair suit une telle stratégie, toutes les preuves d’insatisfiabilité du P2PIS sont
“cassées” et le P2PIS est satisfiable. Bien évidemment, des stratégies auto-guérissantes plus so-
phistiquées peuvent étre élaborées (par exemple garantissant d’une fagon ou d’une autre qu'un
nombre optimal de mappings est supprimé, ou encore que seuls les mappings les moins "strs"
ou "pertinents" sont supprimés), mais ceci sort du cadre de cette thése.
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3.3 Travaux connexes

A notre connaissance, cette thése est la premiére a traiter la notion d’extension conservative
dans un cadre décentralisé. En centralisé en revanche, le test d’extension conservative a été ré-
cemment le sujet d’'un grand nombre de travaux de recherche en logiques de description.

Le test d’extension conservative a été principalement étudié dans le contexte de I’évolution
d’ontologie, souvent exprimées en logiques de description. Durant leur cycle de vie, les ontolo-
gies sont souvent soumises a plusieurs types de modifications tel que le raffinement, la fusion
avec une autre ontologie, la modularisation, etc. . Ces modifications peuvent parfois avoir des
conséquences inattendues ou indésirables sur ’ontologie originale si celle-ci est utilisée par une
large communauté. Un outil de raisonnement permettant de prévoir 'impact d’une évolution
d’ontologie devient dans ce cas trés utile. Plusieurs travaux de la littérature tentent d’exhiber de
tels mécanismes en se basant sur le test d’extension conservative.

[13] était le premier & exhiber le lien entre le test d’extension conservative et ’évolution
d’ontologie. Il s’intéresse particulierement au raffinement. Une ontologie O’ est un raffinement
d’une ontologie O si elle contient plus de détails sur une partie qui n’était pas encore suffisamment
décrite dans O. En suivant le principe que ces détails ne doivent pas avoir de conséquences
indésirables sur la sémantique de I'ontologie originale, O’ est un raffinement de O si et seulement
si O est une extension conservative de O. Dans ce cas, O est considérée comme une abstraction
de O'.

[41, 53| ont étudié la notion d’extension conservative dans les logiques de description de la
famille ALC.

[41] prouve que, dans ALC, le probléme de décider si la nouvelle ontologie Ts est une extension
conservative de l'ancienne T est 2EXPTIME-complet et que si elle n’est pas conservative, il
existe un concept témoin C' de taille 3-exponentiel dans la taille de Ty U T5.

[53] part de ce résultat et considére le méme probléme pour des logiques plus expressives que
ALC telles que ALCQT et ALCQZO. 1l prouve que décider de 'extension conservative dans
ALCOT est 2EXPTIME-complet et donc pas plus difficile que ALC alors que le méme probléme
est indécidable pour ALCQZO. Puisque ALCQAZO est un fragment de OWL-DL, le probléme
d’extension conservative est alors indécidable dans OWL-DL. ALCQZ peut étre défini donc
comme un fragment significatif de OWL-DL pour lequel le probléme d’extension conservative
reste décidable. [41, 53] proposent donc des algorithmes de décision de l’extension conservative
pour ALC et ALCOT.

[54] considére des logiques de description de la famille ££ pour lesquelles décider si une
ontologie est une extension conservative d’une autre est EXPTIME-complet. [54] propose un
algorithme de décision pour le test d’extension conservative.

Enfin, [52] considére deux membres de la famille de DL-LITE DL-LITEpy et DL-LITEpy, €t
prouve que le probléme consistant & décider si une ontologie 71 U7 est une extension conservative
de 71 est coNP-complet pour DL-LITE .y, €t Hf—complet pour DL-LITEp,;.

Si les travaux précédents traient de l'extension, de la fusion et du raffinement d’ontologies,
[44, 42, 43] s’intéressent plutét a la notion de modularité, 1'équivalent de la notion de modu-
larité en Ingénierie du Logiciel. En effet, la modularité consiste & décomposer une ontologie en
plusieurs modules ce qui facilite la compréhension, la vérification, ’extension, et la réutilisation
d’une ontologie. Un module appartenant a une ontologie 7T et décrivant une partie indépendante
du domaine d’application peut étre défini comme une sous-ontologie 7' de T tel que T est une
extension conservative de 7’ par rapport aux noms de concepts et de roles appartenant a 7.
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De plus, selon [44], les modules doivent étre petits, indépendants et intelligibles afin de facili-
ter la réutilisation. Il propose donc un algorithme qui identifie et extrait des modules & partir
d’une ontologie SHOZN . [43] généralise [44] et propose un cadre logique pour la modularité des
ontologies SHZQ et SHOZQ. Dans [42], le probléme est posé différemment dans OWL : étant
donné un ensemble de termes F, on cherche un module qui garantit de capter tous les axiomes
appropriés a la signification de F et que ce module soit minimal. Ce probléme est prouvé indéci-
dable dans OWL-DL méme pour des fragments restreints tel que ALCO et donc on ne peut pas
déterminer si un sous-ensemble d’une ontologie est un module pour un vocabulaire donné. Deux
approximations (définitions alternatives de modules pour un vocabulaire) sont alors proposées :
une approximation sémantique et une syntaxique qui sont calculées en temps polynomial. Elles
fournissent les garanties suggérées sauf qu’elles sont assez strictes et peuvent donc fournir des
modules plus grands.
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Deuxiéme partie

Raisonnement décentralisé en DL-Lite 2

2. Les contributions de cette partie résultent d’une collaboration avec Marie-Christine Rousset
(PR, Univ. grenoble). Elles ont été publiées a I'International Joint Conference on Articial Intel-
ligence IJCAI en 2009 [4] et au congres francophone de Reconnaissance de Formes et Intelligence

Artificielle RFIA en 2010 [5].
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Chapitre 4

Préliminaires : DL-LITEpR

Les ontologies sont au coeur du Web Sémantique. Elles fournissent une vue conceptuelle des
données et services mis & disposition sur le Web, dans le but de faciliter leur manipulation.

Le langage d’ontologies recommandé par le W3C, OWL, se fonde sur les logiques de descrip-
tion (LD) [16]. Celles-ci couvrent un large spectre de langages pour lesquels raisonner est (la
plupart du temps) décidable avec une complexité variant en fonction des constructeurs autorisés.

Une base de connaissances en LD est constituée d’une partie intentionnelle, la Thoz, et d'une
partie assertionnelle, la Aboz : la Thox définit 'ontologie en termes de laquelle sont décrites les
données dans la Abox.

Répondre a des requétes conjonctives (c-a-d. sélection-projection-jointure) sur des ontolo-
gies est un probléme central pour la mise en oeuvre du Web Sémantique. Contrairement & de
nombreux autres problémes de raisonnement, répondre & une requéte n’est pas réductible au
probléme de (in)satisfiabilité.

La famille DL-LITE [25] a été spécialement définie la gestion de données & grande échelle.
Répondre a une requéte est effectué par une approche a base de reformulation de requéte qui (1)
calcule les requétes conjonctives les plus générales qui, avec les axiomes de la Tbox, impliquent
logiquement la requéte initiale et (2) évalue chacune de ces reformulations de requéte sur la
Abox vue comme une base de données relationnelles. Une telle approche a pour intérét de rendre
possible 'utilisation d’un moteur de requétes SQL dans la seconde étape, et donc de bénéficier des
stratégies d’optimisation implantées dans les systémes de gestion de bases de données. L’étape de
reformulation (1) est nécessaire afin de garantir la complétude des réponses. Le point important
est qu'elle est indépendante des données (c-a-d. de la Abox).

Nous nous intéressons ici au dialecte DL-LITER qui est un fragment de OWL? et de son
évolution OWL2*4. Notamment, le profile QL de OWL2 se fonde sur DL-LITER. De plus, DL-
LITER étend RDFS?® (le standard du W3C pour écrire des ontologies simples) avec la possibilité
de déclarer, par exemple, des relations disjointes ou d’exprimer des roles inverses.

Nous présentons la logique DL-LITER dans la Section 4.1, ainsi que les deux problémes de
gestion de données — et les algorithmes pour les résoudre — qui vont nous intéresser par la suite :
la vérification de la consistance dans la Section 4.2 et répondre & des requétes dans la Section
4.3. Ce chapitre est fondé sur [25].

3. http ://www.w3.org/2004/OWL/
4. http ://www.w3.org/TR/owl2-overview/
5. http ://www.w3.org/TR /rdf-schema/
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4.1 DL-LITER et gestion de données

Comme la majorité des logiques de description, DL-LITER n’utilise que des relations unaires,
les concepts, et des relations binaires, les rdles. Les concepts et roles en DL-LITER sont de la
forme suivante :

- B— A|3R,

- C— B|-B,

- R—P| P,

- F— R| R,
ou A est un concept atomique, P un rdle atomique, et P~ I'inverse de P. B est un concept basique
(c-a~d. un concept atomique A ou une quantification existentielle non qualifiée sur un role basique
JR) et R un rdle basique (c-a-d. un role atomique P ou son inverse P~ ). Enfin, C est un concept
général (c-a-d. un concept basique ou sa négation) et E un rdle général (c-a-d. un role basique
ou sa négation).

La sémantique des concepts et roles de DL-LITER est donnée en termes d’interprétations. Une
interprétation I = (A!,.7) consiste en un domaine d’interprétation non vide Al et une fonction
d’interprétation .! qui assigne un sous-ensemble de A’ & chaque concept atomique (A7 C A7) et
une relation binaire sur A’ a chaque réle atomique (P! C AT x A! ). La sémantique des concepts
et roles non atomiques est définie comme suit :

— (P7) = A{(02,01) | (01,02) € P'},

- (HR)I = {01 | Jog (01,02) € RI},

- (~B)l = AN\B,

~ (-R) = AT x AT\R!,

Une interprétation I satisfait ou est un modéle d’un concept C (resp. un role E) si C* # () (resp.

ET #£0).

Une base de connaissances (BC) de DL-LITER est constituée d’'une Thoz représentant une
modélisation conceptuelle et formelle d’un domaine d’intérét (c-a-d. une ontologie) et d'une Abox
(un ensemble de faits) pour représenter les données.

Une Thox de DL-LITER est un ensemble fini d’inclusions de la forme B C C' et/ou R C E. Les

concepts et roles générauxr ne sont admis qu’en partie droite des inclusions et seuls les concepts
et roles basiques sont autorisés en partie gauche. Les inclusions de la forme B1 C Bs ou R; C Ry
sont appelée des inclusions positives (PI), alors que les inclusions de la forme B; T —Bs ou
R; C Ry sont appelées des inclusions négatives (NI). Une PI exprime qu’un concept (ou role)
basique en subsume un autre, alors qu'une NI exprime que deux concepts (ou roles) basiques
sont disjoints.
Une interprétation I = (A”,.7) satisfait ou est un modéle d’une inclusion B C C (resp. R C E) si
B! C C7 (vesp. RT C ET). I satisfait ou est un modéle d’une Thoz si elle satisfait toutes les inclu-
sions. Notamment, toute Thox de DL-LITER est satisfiable. Une Thox T implique logiquement
une inclusion a, noté 7 = «, si tout modéle de T est un modéle de a.

Une Abox de DL-LITER consiste en un nombre fini de faits pour des concepts et roles ato-

miques de la forme A(a) et P(a,b), exprimant respectivement que a est une instance de A et que
la paire de constantes (a,b) est une instance de P.
La fonction d’interprétation d’une interprétation I = (Af,.7) est étendue aux constantes en as-
signant & chaque constante a un objet distinct a! € A (c-a-d. 'hypothése du nom unique est
vérifiée). Une interprétation I satisfait ou est un modéle d’un fait A(a) (resp. P(a,b)) sial € Al
(resp. (af,bl) € PT). Cest un modéle d’une Aboz si I satisfait tous les faits.
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Une BC K est une Thox associée & une Abox : (T,.A). Une interprétation I satisfait ou est
modeéle d’'une BC de K = (T, .A) si elle satisfait a la fois T et A. Enfin, une BC K implique
logiquement une assertion (inclusion ou fait) 8, noté K = 3, si tout modeéle de K est un modéle

de 3.

N

Requéte et réponses & une requéte. Nous nous intéressons ici aux (unions de) requétes
conjonctives, c’est-d-dire des requétes de type selection-projection-jointure, le langage de re-
quétes central pour les bases de données relationnelles. Une requéte conjonctive est de la forme
q(z) = 3y conj(z,y), ot conj(Z,y) est une conjonction d’atomes dont les variables sont unique-
ment les variables libres T et les variables existentielles g, et dont les prédicats sont des concepts
atomiques ou des roles atomiques de la Thox. L’arité d’une requéte est le nombre de ses variables
libres, par exemple 0 pour une requéte booléenne.

Etant donnée une interprétation I = (AI A ), la sémantique ¢! d’une requéte booléenne ¢
est définie par true si [37 conj(0,7)]! = true, et false sinon, tandis que la sémantique ¢’ d’une
requéte ¢ d’arité n > 1 est la relation d’arité n définie sur (A) comme suit : ¢/ = {& € (A" |
[y conj(e, )] = true}.

L’ensemble de réponses & une requéte n-aire non booléenne ¢ sur K = (7, A) est : ans(¢, K) =
{t € C" | K = q(t)}, ou C est 'ensemble des constantes apparaissant dans la Abox et ¢(t) est
la formule close obtenue en remplacant les variables libres de T par les constantes de ¢ dans la
définition de la requéte.
Par convention, ’ensemble des réponses a une requéte booléenne est {()}, ot () est le tuple vide,
si K = q(), et 0 sinon.

Exemple. 10 (Service de cours particuliers)
Considérons la BC centralisee K = (7,.A) d’un service de cours particuliers. La Figure 4.1
illustre la Thox T de K. Les concepts sont notés en majuscule et les role en minuscule.

Le service gére (i) des cours (C) de langues (L) ou de maths (M) qui sont disjoints (L C C,
M C Cet L C—-M), (ii) des enseignants (EN) dont certains sont des mathématiciens (EN M),
(iii) des étudiants (ET) dont certains sont anglophones (ET A) et (iv) des diplomes (DIP).
Les cours sont offerts a des étudiants (Ja C C' et Ja~ C ET). Les cours de langues sont offerts
a des non anglophones (la C a, Jla T L et la © -ETA). Il n’y a pas de contraintes sur les
étudiants pour les cours de maths (ma C a et Ima T M).
Les mathématiciens enseignent des cours de maths (Jens © ENM et Jens™ T M). Les étudiants
sont enseignés par des enseignants et les étudiants et les enseignants sont disjoints (Ipar C ET,
dpar~ C EN et ET C —EN). Enfin, les étudiants valident des diplomes (Jval C ET, Jval ™ C
DIP) et les diplomes sont préparés par des étudiants (Ippar © DIP et Jppar~ C ET). Un
exemple d’'une Abox de K pourrait étre A = {L(Ar), ETA(Marc),la(Fr, Marc)} ce qui signifie
que le centre offre un cours de langue arabe et que Marc est un étudiant inscrit au cours de langue
frangaise. Une requéte sur K pourrait étre ¢(z) = C(x) pour s’'informer sur les cours offerts par
le centre ou ¢(z) = Jy L(z) A a(z,y) permettant de savoir quels sont les cours de langues offerts
et ayant des étudiants inscrits. |
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LCC laCa dpar C ET
MCC dla C L dpar— C EN
LC-M Jla— C -ETA ETC -EN
ENMC EN maC a Jval E ET
ETAC ET Ima T M Jval~™ C DIP
Ja C C dens C ENM dppar C DIP
Jda— C ET dens™ C M dppar— C ET

FIGURE 4.1 — La Tbox 7 de K

4.2 Vérification de la consistance

Dans [25], la vérification de la consistance d'une BC K = (T, A) s’effectue en calculant tout
d’abord la cloture des NI de T, notée cln(T). Celle-ci est ensuite transformée en une union (boo-
léenne) de requétes conjonctives dont 1’évaluation sur A, considérée comme une base de données
relationnelles db(A), donnera la réponse a la vérifiation de consistance. Pour cela, la requéte
booléenne modélise la recherche de contre-exemples aux NI de cln(T).

Le calcul de cln(T) est effectuée de la maniére suivante.

Définition 8 (Cloture des NI) Soit T une TBox en DL-LITER. La cloture des NI de T, notée
par cln(T), est la TBox définie comme suit :

1. Toutes les NI de T sont aussi dans cln(T).

2. Si By C By est dans T et By T =Bs ou By = =By est dans cln(T), alors By C —Bs est
dans cln(T).

3. St Ry C Ry est dans T et 3Re C =B ou B C —3Ry est dans cln(T), alors ARy C —B est
dans cln(T).

4. Si Ry C Ry est dans T et 3R, T —B ou B C —~3R; est dans cIn(T), alors AR] T —B est
dans cln(T).

5. Si Ry C Ry est dans T et Ry © —R3 ou R3 C =Ry est dans cln(T), alors Ry C —R3 est
dans cln(T).

6. St Ry T =Ry ou Ry T =Ry sont dans cln(T) alors Ry T =R, est dans cln(T).

7. Si une des assertions 3R C —3R, IR~ T —=3R~, ou R T =R est dans cln(T), alors ces
trois assertions sont dans cln(T).

Exemple. 11 (Cloture des NI d’une Tbox)
La NI dens C —=da~ est une NI logiquement impliquée par 7. Montrons comment elle est ajoutée
a cln(T) par les régles de la Définition 8. Notons que cette NI modélise le fait que le domaine du
role ens (des enseignants mathématiciens) est disjoint du co-domaine du role a (des étudiants).
Par la régle 1, ¢ln(T) contient initialement toutes les NI de T : ¢ln(T) = {L C —~M,Jla~ C
-FETA,ET C -EN}. Larégle 2 s’applique & 3a~ T ET € T et ET C —EN € cln(T) et ajoute
Ja~ C —EN a cn(T). La régle 2 s’applique alors de nouveau &8 ENM C EN et Ja~ C ~EN
ce qui ajoute ENM C —3a~ a cln(T). Enfin, la régle 2 s’applique a dens ©T ENM et ENM C
—3Ja~, et Jens C —Ja~ est ajouté a cln(T). [ |
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La fonction de traduction § d’'une NI en une requéte conjonctive booléenne recherchant ses
(éventuels) contre-exemples est définie par :

— 6(B1 E ~Bg) = 3z (m1() Av2(w)) tel que
- %( ):A( )SIB:AZ,
— vi(x) = Jy; Py(x,y;) si B; = 3P; et
- '71( ) - ayz R(yu ) si Bz = HP@'_;

= 0(Ry E ~Rp) =3z, y (p1(2,y) A pa(z,y)) tel que
— pi(z,y) = Pi(z,y) si Ry = P; et
- pi(z,y) = Pi(y,x) si Ry = P; .

Exemple. 12 (Traduction d’une NI)

Considérons la NI Jens C =3Ja™ de cln(T) (cf. Exemple 11).

Sa traduction en une requéte conjonctive booléenne recherchant ses (éventuels) contre-exemples
est : d(Jens C Ja~) = Jz(3y1 ens(x,y1) A Jy2 a(yz, x)). [

Pour mettre en ceuvre le principe de vérification de la consistance décrit ci-dessus, [25] propose
'algorithme Consistent (Algorithme 3). Celui-ci prend en entrée une BC K = (7T, .A) et construit
une requéte booléenne q,,sq¢ Servant a vérifier si les concepts et roles devant étre disjoints, d’aprés
les connaissances intentionnelles modélisées dans T, ont bien des instances disjointes dans A.
Pour cela, cette requéte tente d’exhiber s’il existe dans A des contre-exemples aux NI impliquées
logiquement par 7 (lignes 4 & 6). qunsat €St obtenue en faisant 'union des traductions (lignes 1

3) des NI de cln(T).

Algorithme 3: L’algorithme Consistent original
Consistent(K)

Entrée: une BC K = (T, A)

Sortie: vrai si K est satisfiable, faux sinon

(1) qunsat := {L} (c-a-d. qunsat est initialisée a faux)
2) foreach « € cln(T)

QUnsat = Qunsat U {5(0()}

(2)
(3)
(4) if unsat @
(5)
(6)

w

5) return vras
6) else return faux

Exemple. 13 (Vérification de la consistance)
Considérons la BCK = (T, A) de la Figure 4.1, ot A = {a(algebre, M arc), par(Pierre, Vincent),
ens(Marc, Analyse), ppar(CS, Pierre)}.

Consistent(K) calcule dans un premier temps cln(7T). Celle-ci contient la NI Jens C —3a~

—acausede da- C ET, ET C -EN, ENM C EN, et dens & ENM — dont la traduction en
logique de premier ordre est 3x(Jy; ens(z,y1) A Jyz a(ya, x)). Par conséquent, qul(;ig s’évalue a
vrai et Consistent(K) retourne fauzx. En effet, le probléme vient du fait que les étudiants et les
enseignants doivent étre disjoints selon la Thox (ET C —EN), ce qui induit la NI Jens C —Ja~
de cln(T), alors qu'il existe un étudiant "Marc" auquel le centre offre un cours d’algébre et qui

est en méme temps enseignant d’un cours d’analyse.
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Si nous considérons maintenant la Abox A = {a(Algebre, Marc), par(Pierre, Vincent),
ens(Vincent, Analyse)}, Consistent(K) retourne vrai car aucune NI de cln(7T) n’est violée
par A. |

La Propriété 5 formalise des résultats importants — pour la suite de cette thése — sur la
vérification de la consistance en DL-LITER (cf. [25]).

Propriété 5 Soit K = (T, A) une BC DL-LITER :
— K est consistante si et seulement si db(A) est un modeéle de (cIn(T),A) ;
— si o est une NI et T |= «, alors cIn(T) = a;
— sia est une NI et cln(T) = «, alors T = o ;
— Consistent(K) termine, et K est consistante si et seulement si Consistent(K) = true.

4.3 Reépondre a des requétes

Dans [25], le calcul des réponses a une requéte s’effectue par reformulation de la requéte
en fonction des connaissances de la Tbox, puis par ’évaluation de ses reformulations sur la
Abox considérée comme une simple base de données relationnelles. Intuitivement, 1’idée est de
compiler les connaissances de la Thox dans la requéte, afin de se ramener & un probléme classique
d’évaluation de requétes en bases de données.

4.3.1 Reformulation de requétes

La reformulation d’une requéte conjonctive g sur une Thbox 7 s’effectue en utilisant les PI
de T comme régles de réécritures. Les PI sont vues comme des régles logiques pouvant étre ap-
pliquées en chainage arriére aux atomes de la requéte. Plus précisément, une PI I est applicable
a un atome A(x) d’une requéte si I a A dans sa partie droite, et, une PI I est applicable a un
atome P(x1,x9) d’'une requéte si (i) zo = et la partie droite de I est IP; ou (ii) 1 = et
la partie droite de I est 3P~ ; ou (iii) I est une inclusion de roles et sa partie droite est P ou
P~. Notons que _ symbolise ici une variable existentielle n’apparaissant qu’une seule fois dans
la requéte (c-a-d. il n’y a pas de jointure sur cette variable).

La Définition suivante définit le résultat gr(g, I) de I'application de la PI I a atome g. Cette
opération est centrale pour la reformulation d’une requéte.

Définition 9 (Application d’une PI a un atome) Soit I une inclusion applicable a un atome
g. gr(g,I) est 'atome définit comme suit :

1. sig=A(x) et I = Ay C A alors gr(g,I) = Ai(x)

2. sig=A(z) et [ =3P C A alors gr(g,I) = P(z, )

3. sig=A(z) et [ =3P~ C A alors gr(g,I) = P(_,x)

4. sig=P(x, )etl=AC3P alors gr(g,I) = A(x)

5. sig=P(x, ) et I =3P, C3P alors gr(g,I) = Pi(z, )
6. sig=P(x, ) etI=3P T3P alors gr(g,I) = Pi(_,x)
7. sig=P(_,x) et [ =ALC 3P~ alors gr(g,I) = A(x)

8 sig=P(_,x)etI=3P C 3P alorsgr(g,])= Pi(x, )
9. sig=P(_,z) et I =3P T3P alors gr(g,I) = Pi(_,x)
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10. si g = P(z1,22) et soit [ =Py C P oul =P T P~ alors gr(g,I) = Pi(z1,22)
11. si g = P(z1,22) et soit =Py C P~ oul =P, C P alors gr(g,1) = Pi(z2,21)

PerfectRef (Algorithme 4) est l'algorithme proposé par [25] pour le calcul des reformula-
tions. Etant donné une requéte conjonctive g, Per fectRef la reformule en utilisant les PI de T
suivant la Définition 9 (boucle (a), lignes 5 a 7).

Le point subtil de Per fectRef est le besoin de simplifier les reformulations produites (boucle
(b), lignes 8 a 10), de sorte que des PI qui n’étaient pas applicables a une reformulation deviennent
éventuellement applicables a certaines de ses simplifications. Une simplification consiste & unifier
deux atomes d’une reformulation en utilisant leur unificateur le plus général (a I'aide de reduce,
ligne 10), puis a remplacer les variables existentielles n’apparaissant plus qu’une seule fois par
(a laide de 7, ligne 10).

Algorithme 4: L’algorithme Per fectRef original
PerfectRef(q,T)

Entrée: une requéte conjonctive ¢ et une Thox T
Sortie: une union de requétes conjonctives

(1) PR :={q}

(2)
(3)
(4) foreach q € PR’

(5) (a) foreach g € g

(6) if I est applicable a g

() PR:=PRU{qlg/gr(g.1)]}

(8) (b) foreach g1, 9 € q

(9) if g1 et go sont unifiables

(10) PR := PRU{r(reduce(q, g1,92))}
(11) until PR’ = PR

La Propriété 6 formalise des résultats importants — pour la suite de cette thése — sur la
reformulation des requétes en DL-LITER (cf. [25]).

Propriété 6 Soient K = (T, A) une BC DL-LITER et q une requéte conjonctive sur T :
~ PerfectRef(q,T) termine,
— PerfectRef(q,T) s’exécute en temps polynomial dans la taille de T et
— PerfectRef(q, T)UT = q.

4.3.2 Evaluation des reformulations

Pour calculer 'ensemble ans(@, K) des réponses & une union de requétes conjonctives ) sur
une BC K = (T, A), [25] propose l'algorithme Answer (Algorithme 5). Il vérifie tout d’abord
si K est inconsistante (ligne 1) et retourne dans ce cas ’ensemble fini AllTup(Q,K) de tous
les tuples d’arité de @) pouvant étre générés a partir des constantes de A (ligne 2). Si K est
consistance, ans(Q,K) est calculé en évaluant sur 4 — considérée comme une base de données
relationnelles db(A)— 'union de requétes conjonctives obtenue par reformulation de @ (ligne 3).
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Algorithme 5: L’algorithme Answer original

Answer(Q,K)

Entrée: une union de requétes conjonctives @) et une BC K = (T, A)
Sortie: ans(Q,K)

(1) if not Consistent(K)

(2) return Alltup(Q,K)

(3) else return (U, cq PerfectRef(q;, T))%™A)

La Propriété 7 formalise des résultats importants — pour la suite de cette thése — sur 1’éva-
luation des reformulations de requétes en DL-LITER (cf. [25]).

Propriété 7 Soient K = (T, A) une BC DL-LITER et Q une union de requétes conjonctives.
- Answer(Q,K) termine;
- ans(Q,K) = Answer(Q,K) ;
— Si PR est l'union de requétes conjonctives retournée par Per fectRef(q,T) ot q € Q alors
pour toute Abox DL-LITER A telle que K = (T, A) est satisfiable, ans(q, K) = PR™A).
— Répondre a des unions de requétes conjonctives dans DL-LITER est PTime dans la taille
de la Tbox, et LogSpace dans la taille de la Aboz.

Exemple. 14 (Réponse aux requétes en DL-LITER)

Considérons la BC de la Figure 4.1 K = (T, A) avec A = {a(Algebre, M arc), par(Pierre, Vincent),
ens(Marc, Analyse), ppar(C'S, Pierre)}.

Etant donnée la requéte g(x) = DIP(z), Answer(q, K) teste tout d’abord si K est consistante.
Consistent(K) retourne faux (cf. 'Exemple 13). Answer(q, K) retourne donc Alltup(q, K).

Si nous considérons maintenant la Abox A = {a(Algebre, Marc),par(Pierre,Vincent),
ens(Vincent, Analyse)} alors K est consistante (cf. I'Exemple 13) et Answer(q,K) calcule la
reformulation {DIP(z)} U {ppar(zx, )} U {val(_,x)} puisque Ippar T DIP et Jval™ C DIP
sont applicables & DIP(x). Answer(q, K) retourne donc {(CS)}. |

4.4 Vérification de la consistance par reformulation

Un autre moyen de tester la consistance d'une BC K = (7, A) est de procéder par reformu-
lation en utilisant I’algorithme Per fectRef de la Section 4.3.1. En effet, il est montré dans [6]
qu’on peut considérer seulement les NI de 7 (c-a-d. on ne calcule pas cln(7T)) et les transformer
par la fonction de traduction ¢ en une union booléenne de requétes conjonctives Q modélisant
la recherche de leurs éventuels contre-exemples dans A. La reformulation par PerfectRef des
requétes conjonctives contenues dans ) modélise alors toutes les fagcons de trouver d’éventuels
contre-exemples aux NI de 7 dans A. 1’évaluation de cette requéte sur A, vue comme une base
de données relationnelles, permet alors de vérifier la consistance de K. L’algorithme 6 illustre
cette alternative au test de consistance vu précédemment.

Exemple. 15 (Vérification de la consistance via PerfectRef)

Nous avons vu dans la Section 4.2 (¢f. Exemple 13) que si A = {a(algebre, Marc), par(Pierre,
Vincent), ens(Marc, Analyse), ppar(CS, Pierre)} de K = (T, .A), K est inconsistante et que
cette inconsistance a été détectée en évaluant la requéte booléenne 3x(Jy; ens(x, y1)AJy2 a(y2, z))
modélisant la recherche de contre-exemples a la NI dens C —3a™ de cln(T).

Montrons que cette inconsistance peut étre détectée par reformulation. 7 contient les NI
suivantes :

56



4.4. Veérification de la consistance par reformulation

Algorithme 6: L’algorithme Consistent via reformulation
Consistent(K)

Entrée: une BC K = (T, A)

Sortie: vrai si K est satisfiable, faux sinon

(1) qunsat := {L} (c-a-d. qunsat est initialisée a faux)

2) foreach a € T

QUnsat = Qunsat U PerfectRef((S(a), T)

)
)
) lf unsat @
)
)

=~ W

5
6) else return fauzx

return vra:

(
(
(
(
(

— L C =M dont la traduction est ¢1() = JzL(x) A M(z),
— Jla~ C —~ETA dont la traduction est ¢2() = Jz3yla(y,z) N ET A(x) et
— ET C —=EN dont la traduction est ¢3() = JzET(z) A EN(x).

Considérons la requéte @ correspondant a 'union de ¢, g2 et g3. L’évaluation des reformulations
de @ méne — entre autres — a 'évaluation de PerfectRef(qs,T), c-a-d. — entre autres — de la
reformulation de g3 : ¢5 = a(_,z) Aens(z, _). L’évaluation de ¢4 est positivie (pour x = Marc),

ce qui exhibe un contre-exemple & la NI BT C -EN de T, et donc que K est inconsistante.
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Chapitre 5

(Gestion décentralisée de données en
DL-LITER

Pour des raisons de passage & ’échelle, de robustesse et de protection de données, il et im-
portant d’étudier un modeéle de données totalement décentralisé pour le Web Sémantique vu
comme un immense systéme pair-a-pair de gestion de données (PDMS). Chaque pair peut avoir
sa propre ontologie pour décrire ses données et interagit avec d’autres pairs en établissant des
connexions sémantiques — mappings — avec leurs ontologies. Le résultat est un réseau de pairs
avec aucune connaissance centralisée et donc aucun controéle global des données et connaissances
distribuées sur le Web.

Nous présentons dans ce chapitre la troisiéme contribution de cette thése : un modéle distri-
bué de données en DL-LITER et les algorithmes décentralisés associés de gestion de données.
Nous revisitons I’approche centralisée de [25] présentée dans le Chapitre 4, pour la consistance
des données et la réponse a des requétes par reformulation, dans le but de définir les algorithmes
décentralisés correspondants. Notre approche consiste & réduire ces problémes en des raisonne-
ments décentralisés en logique propositionnelle (LP) et utiliser 1'algorithme DECA i présenté
dans le Chapitre 2 pour raisonner au niveau propositionnel. Ceci nous permet de déployer des
PDMS DL-LITEr au dessus des P2PIS propositionnels présentés dans le Chapitre 2.

Le chapitre est organisé comme suit. Nous définissons les PDMS DL-LITEx auxquels nous
nous intéressons dans la Section 5.1. Nous présentons ensuite I'encodage d’'un PDMS DL-LITER
en logique propositionnelle dans la Section 5.2. Nous abordons le probléme de vérification dé-
centralisée de la consistance dans la Section 5.3 et le probléme de répondre & des requétes d’une
maniére décentralisée dans la Section 5.4. Enfin, nous présentons les principaux travaux de la
littérature sur les PDMS dans la Section 5.5.

5.1 Les systémes de gestion de données pair-a-pair en DL-LITER

Un PDMS § DL-LITER est un ensemble de pairs {P; }i=1.n, ot 'indice ¢ modélise I'identifiant
du pair P; (par exemple son adresse IP). Chaque pair P; gére sa propre BC DL-LITEg K; =
(Ti, A;) exprimée en termes de son propre vocabulaire, c-a-d. ses concepts et roles atomiques.
Nous notons A; (resp. P;) le concept atomique A (resp. le role atomique P) de P;.

Des pairs peuvent étre connectés deux-a-deux par des mappings qui sont des inclusions (PI
et/ou NI) utilisant un concept ou un réle de chacun des pairs. Pour simplifier, nous considérons
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qu’un mapping est stocké dans la Thox des deux pairs mis en jeu.

D’un point de vue logique, un PDMS S = {P; };—1.., est une BC DL-LITER standard (bien que
distribuée) K = (J;; K;. C’est-a-dire que, contrairement a d’autres approches (par exemple [26]),
nous adoptons une sémantique logique standard pour les mappings.

Exemple. 16 (Service décentralisé de cours particuliers)

La Figure 5.1 représente le PDMS S obtenu par décentralisation de la BC centralisée de I’Exemple
10 du Chapitre 4 sur les quatre pairs P1, Pa, P3 et Py o Py gére les cours, Ps les étudiants, Ps
les enseignants et P4 les diplomes. Les BC des pairs sont les nceuds étiquetés par les noms des
pairs et les mappings entre les pairs étiquettent ’aréte qui lie leur BC respective.

dppar, C ET:

P, —
4 Ippary T DIP; Jvaly, E DIP,
ETA; C ET,
P1 3o C ET Jvala [ ET> P2
LiCC 3 C O o= Jpars C ETy
MiCCh a1 C Ly Jla] C —ET Az ET, C —ENs
L1 C =My Ima; C M, Jpary; C EN3
la1 C ay may C a1 ENMs C EN3 Ps3
Hensg_ C M Jdenss C EN M3

FIGURE 5.1 — Le PDMS S

5.2 Encodage propositionnel d’une Tbox

Notre approche s’appuie sur la réduction des problémes de gestion de données & des raison-
nements en LP. Pour cela, nous encodons un PDMS DL-LITER (plus précisément sa Thox) en
une théorie décentralisée de LP.

L’encodage d'une Tbox, noté ®(7), est la théorie de LP correspondant a I'union des enco-
dages des inclusions de 7 : ®(T) = (J;c7 ®(1).

L’encodage d’une inclusion de concepts B C C, noté ®(B C (') est défini récursivement par
{®(B) = ®(C)} ou I'encodage des concepts B et C est ®(B) = A lorsque B = A, ®(B) = P~
lorsque B = 3P, ®(B) = P7 lorsque B = 3P~, ®(C) = ®(B) lorsque C = B et ®(C) = =®(B)
lorsque C' = —B.

L’encodage d’une inclusion de roles R C E, noté ®(R C E), est défini comme suit :
PPCQ)={P=Q,P =Q ,P=Q, P =@}
PTCQ)={P =QP=>Q P =@ P=0Q7}
PEQ )={P=Q ,P~=Q,P?=Q" P =@}
Q)={P"=>Q ., P=Q,PP=Q> P =Q7}
-Q)={P = -Q,P~ = -Q"}
Eﬁ Q={P" = -Q,P=-Q7}
- ) {P=-Q,P = -Q}
-Q7)={P"~ j—'Q ,P=-Q}

| I—l

&
&
(P~
- P
- o(p
- P
- (P
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Enfin, Pencodage d’une Thox distribuée (J;; 7; d’un PDMS est la théorie propositionnelle dis-
tribuée (J;_; ®(7;) d'un P2PIS propositionnel (cf. Chapitre 2) obtenue en encodant chaque Thox
locale 7T;.

Dans la suite de ce chapitre, nous aurons besoin d’encoder des roles de la fagon suivante.
L’encodage d’'un rdle E est ®(E) = ®(R) lorsque E = R, ®(F) = -®(R) lorsque £ = —R,
®(R) = P lorsque R = P et ®(R) = P~ lorsque R = P~

5.3 Vérification décentralisée de la consistance

Notre approche consiste & décentraliser le calcul de la cléture des NI d’une Thbox présenté
dans le Chapitre 4. Plus précisément, nous proposons un calcul décentralisé de la cloture des NI
de la Tbox distribuée d’'un PDMS sans réle vide (c-a-d. ot aucune contrainte n’interdit d’avoir
des instances pour des roles : R C =R, 3R T —3R ou encore IR~ C —3R~). Nous reviendrons
sur la limitation aux PDMS sans role vide en fin de section, et nous la léverons ultérieurement
grace aux résultats de la prochaine section.

Le probléme de vérification de la consistance peut se réduire en un raisonnement décentralisé
en logique propositionnelle effectué sur I’encodage propositionnel de la Thox. Nous commencons
par établir le lien entre la déduction de NI dans une Thox distribuée d’'un PDMS et la déduction
logique dans l’encodage propositionnel de cette Thox. Nous précisons ensuite comment cette
déduction peut étre effectivement réalisée dans un cadre complétement décentralisé.

Theoréme 5 (Cloture des NI et calcul de conséquences) Soient T une Thox distribuée
d’un PDMS sans réle vide et ®(T) son encodage propositionnel. Soient X et 'Y deux concepts
basiques ou deux roles basiques distincts : cln(T) E X T =Y ssi &(T) = (X)) V-2(Y).

Preuve. (=) La preuve s’effectue par récurrence sur la taille minimale n de la séquence d’appli-
cation de régles définissant la cloture des NI (Définition 8 du Chapitre 4) utilisées pour produire
X C Y, la taille est minimale dans le sens ou retirer une application de régle de la séquence
ne permet plus de produire X T =Y : si cln(7) produit X T =Y aprés n applications de régles,
O(T) E-P(X)V-P(Y).

Sin =0, X C —Y est dans 7. Par construction, =®(X) vV =®(Y) est dans ®(7), d’ou
O(T) E (X)) V-d(Y).

Supposons que I’hypothése de récurrence est vraie jusqu’a m < r et montrons qu’elle est
vraie pour n = r. Si X T Y est ajouté a cln(7) & n = r, alors c’est qu'une régle de cloture
(cf. Definition 8), a I’exception de la régle 1 d’initialisation et de la régle 7 gérant les roles vides,
a pu étre déclenchée a partir de n =r — 1. Ainsi, a n = r — 1, soit

1. By C By est dans T et By C —B3 (ou Bs C —Bs) est dans cln(7), dod X C Y =
By C —Bs. Dans ce cas, an = r — 1, ®(B; C Bj) est dans ®(7) (par construction)
et ®(T) = ®(By C —B3) (ou ®(7) = ®(Bs C —By)) par hypothése de récurrence. Par
conséquent, ®(T) = BV By et ®(T) = =BV —Bs (cf. régles d’encodage de la Définition
5.2). Nous avons donc ®(7) = —B;1 V —Bs.

2. Ry C Ry est dans T et 3Ry C =B (ou B T —3Ry) est dans cln(T), dou X C Y =
JR; C —B. Dans ce cas, an =r — 1, ®(R; T Ry) est dans ®(7) (par construction)
et ®(7T) E ®(FR2 C —B) (ou ®(7T) E B C —3Ry) par hypothése de récurrence. Par
conséquent, ®(7T) = =RV R; et ®(T) = ~R3 VB (cf. régles d’encodage de la Définition
5.2). Nous avons donc ®(7) = —=R7 vV =B.
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3. R1 C Ry est dans 7 et 3R, T =B (ou B C —3R; ) est dans cIn(T), dou X T Y =
JR; T —B. Dans ce cas, a n = r — 1, ®(R; C Ry) est dans ®(7) (par construction)
et ®(7) = ®(3FR, T —B) (ou ®(7) = B C —3R,) par hypothése de récurrence. Par
conséquent, ®(7) = —R;~ V Ry et ®(T) = —~R;~ V —B (cf régles d’encodage de la
Définition 5.2). Nous avons donc ®(7) = ~R7~ V =B,

4. Ry C Ry est dans 7 et R T —R3 (ou R3 C —Ry) est dans cln(T), dou X C =Y =
Ry T —Rs3. Dans ce cas, an = r — 1, ®(R; C Ry) est dans ®(7) (par construction)
et (7) E ®(R2 C —R3) (ou ®(7) E ®(R3 C —Ry)) par hypothése de récurrence. Par
conséquent, ®(T) = "RV Ry et ®(T) = —RaV—R3 (cf. régles d’encodage de la Définition
5.2). Nous avons donc ®(7) = —~R; V = Rs.

5. R1 C =Ry est dans cln(7) ou Ry C —R; est dans cln(T), dou X C =Y = R] C =R,
Dansce cas,an=r—1, ®(T) E ®(R; C —~Ry) ou ®(7) = ®(R2 C —R;). Par conséquent,
®(T) = —Ry VR, (cf réegles d’encodage de la Définition 5.2).

(<) La preuve s’effectue par récurrence sur la plus petite taille n de preuve par résolution (- g
est compléte pour les impliqués premiers) nécessaire pour produire I'impliqué premier =®(X) v
—®(Y) (tout autre impliqué découle d’un premier), la plus petite taille est dans le sens ou retirer
une étape de la preuve ne produit plus =®(X) V =®(Y) : si &(7) Fr ~®(X) V ~P(Y) avec une
preuve de taille n, cln(T) E X C Y.

Sin =0, ~®(X)V-®(Y) est dans ®(7) (par construction). Par conséquent, d’aprés notre
encodage propositionnel, X C =Y € ¢ln(T), donc cln(T) E X C =Y.

Supposons que I'hypothése de récurrence est vraie jusqu’a n < r et montrons qu’elle est
vraie pour n = r. Notons tout d’abord que si ®(7) Fr =®(X) vV =®(Y) alors =®(X) V - (Y)
est 'encodage d'une NI DL-LITER (cf. les résolutions possibles entre les clauses d'un encodage
propositionnel).

Si®(T) Fr —~®(X)V-®(Y) est obtenue a n = r résolutions, toutes les clauses purement négatives
dérivées & n = r — 1 sont des NI logiquement impliquées par c¢ln(7) (hypothése de récurrence),
donc par T (cf. Proposition 5 du Chapitre 4). Puisque 7 implique logiquement la PI dont 1’en-
codage a servi a dériver ~®(X)V-®(Y)an=7r,T X C Y, doacn(T) E X C Y
(¢f. Proposition 5). O

Le point subtil est que dans un cadre décentralisé, nous devons déclencher le calcul de la
cloture des NI sur chaque pair — puisqu’aucun pair n’a une vision globale du PDMS — et ainsi
initier le calcul a partir de PI et NI locales pouvant mener & la dérivation de nouvelles NI
par interaction avec des NI et PI d’autres pairs. Pour cela, nous définissons (Définition 10) et
calculons avec DECA i (cf. Chapitre 2) la cloture des NI d’un pair par rapport & un PDMS sans
role vide. Nous prouvons ensuite que la vérification de la consistance globale du PDMS revient
& vérifier sa consistance par rapport a chacun des pairs.

Définition 10 (Cloture d’un pair par rapport & un PDMS) Soit T = U, 7; la Thox
distribuée d’un PDMS S = {P;}i=1..n sans role vide. La cloture des NI de P; par rapport a S,
notée cln(P;), est obtenue de ®(T) a l'aide de DECA g comme suit :
— pour chaque PI Z Y € 7T; telle que Z est dans le vocabulaire de P; et Y est dans celui de
P; (j peut étre i), Z T =X € cln(P;) pour tout =®(X) € DECA g/ (®(Y)).
— pour chaque NI Z C =Y € 7T;
— 51 Z est dans le vocabulaire de P; et Y dans celui de P (j peut étre i), Z T =X € cln(P;)
pour chaque ~®(X) € DECA L g? (=®(Y))
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— s1Y est dans le vocabulaire de P; et Z dans celui de Pj (j peut étrei), X T Y € cln(P;)
pour tout =®(X) € DECA g/ (—®(2)).

Pour vérifier la consistance du PDMS par rapport a un pair, nous fournissons une version
décentralisée de l'algorithme Consistent original, notée Consistent® lorsqu’elle s’exécute sur le
pair P;. Notre algorithme (Algorithme 7) est obtenu en remplagant foreach a € cln(7T) a la
ligne 2 de I’Algorithme 3 par foreach a € cln(P;), et o0l qunsat est évaluée par P; sur le sous
ensemble pertinent de toute la Abox — qui est inconnue — du PDMS. Par construction de qunsat,
chacune de ses requétes conjonctives posséde deux atomes, 1'un issu de P; et 'autre issu de P; (j
peut étre 7), le dernier fournissant dans le nom de son prédicat I'identifiant j du pair & contacter
pour I’évaluation.

Algorithme 7: L’algorithme Consistent s’exécutant sur le pair P; du PDMS &
Consistent’()

Entrée: aucune

Sortie: vrai si S est consistant par rapport & P;, faux sinon

(1) Gunsat := L (c-a-d. qunsat est initialisée & fauz)

(2) foreach « € cin(P;)

(3) Qunsat “= Qunsat V 5( )

(4) if 32(5%21 A = = () tel que 1,...,k sont tous les identifiants de pairs apparaissant dans qumnsar
(5) return vrai

(6) else

(7) return faux

Le Théoréme 6 établit la correction d’exécuter localement Consistent® sur chaque pair P;
pour vérifier la consistance globale d’'un PDMS sans role vide.

Theoréme 6 (Correction de la vérification de la consistance) Soit S = {P;}i=1., un
PDMS sans role vide. S est consistant ssi Consistent® retourne true pour tout i = 1..n.

La preuve repose tout d’abord sur le Théoréme 5 montrant ’équivalence entre la déduction d’une
NI & partir d’'une Thox et la déduction de son encodage propositionnel & partir de I'encodage de
la Thox. Ensuite, la Propriété 5 du Chapitre 4 et la complétude de DECA 1 r (prouvée dans le
Chapitre 2) garantissent que cln(P;) définie dans la Définition 10 contient toutes les NI impliquées
par le PDMS faisant intervenir un concept ou réle du vocabulaire du pair P;. Il est alors facile
de voir qu’en exécutant Consistent® sur tout pair P; du PDMS, nous obtenons toutes les NI
impliquées par le PDMS. Enfin, la Propriété 5 du Chapitre 4 garantit que la vérification de
consistance peut étre faite en évaluant I'union de requétes conjonctives qunsqt sur les parties
pertinentes de la Abox. C’est exactement ce que fait d’une fagon décentralisée 'exécution de
Consistent® sur tous les pairs du PDMS.

PDMS DL-LITER avec rdles vides. Remarquons que nous n’avons considéré pour le moment
que les PDMS DL-LITER sans roles vides. C’est pourquoi dans la preuve du Théoréme 5, nous
n’avons pas traité la régle 7 de la Définition 8 du Chapitre 4 sur les réles vides : si AR C —~3R,
JdR™ C —-3R™ ou R C =R est dans cin(T) alors ces trois assertions sont dans cln(T).

En effet, notre premiére approche de la gestion de consistance ne permet pas de simuler cette
régle. L’intuition est qu’elle n’encode pas une déduction fondée sur la résolution au premier ordre
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entre une PI et une NI, mais simplement 1’ajout de formules en cours de raisonnement pour la
complétude de cln(T). Voici un exemple illustrant la limite de notre approche en présence de
roles vides. Notons que cette limitation sera levée dans la section suivante.

La Figure 5.2 représente la Thox d’'un PDMS § formé par de deux pairs Py et Ps. Les BC des
pairs sont les noeuds étiquetés par les noms des pairs et les mappings entre les pairs étiquettent
laréte qui lie leur BC respective. La Abox de S est A = {A1(a), B1(a)}.

P1 P2
A C3R,| BER Ay C By
BLE3R g, C R -

FIGURE 5.2 — Le PDMS avec roles vides S

Considérons ce PDMS comme une BC centralisée. cIn(7) contient initialement Ry T —R;.
En appliquant la régle 5 de la Définition 8 du Chapitre 4, Ry T =Ry € cln(T), ce qui signifie
que R; est un role vide. Ensuite, par la régle 7 de la Définition 8, IRy C ~3R; et IR T ~3R|
s’ajoutent a cln(7T). 3R; C —3R; et Ay C IR, donnent A; C —3R; par la régle 2 ce qui donne
avec By C 3R linclusion By C —A;. §(B; C —A;)= JzA;(x) A Bi(x). En évaluant 6 sur la
Abox, on obtient la réponse "a" et la BC de S est donc inconsistante.

Considérons maintenant ’encodage propositionnel de ce PDMS et essayons de vérifier la
consistance par calcul de conséquences. ®(7) = {=A;V R}, ~B1VR], RV Ry, Ry VR, ,~R; V
- Ry ,~RaV-R1,~AyV By}. Aucune déduction linéaire dans ®(7°) ne permet de produire —A; V
- B et donc I'inconsistance ne pourra pas étre détectée. En effet, la raison est qu’ici nous n’avons
pas accés a ®(IR; C —3Ry).

5.4 Reépondre a des requétes de facon décentralisée

Passons maintenant au probléme de répondre a des requétes dans les PDMS DL-LITER.
Nous avons vu dans le Chapitre 4 que pour calculer les réponses & une requéte conjonctive ¢,
I’algorithme Answer commence par tester la consistance de la BC, puis si la BC est consistante,
il calcule les reformulations de la requéte et les évalue sur la Abox considérée comme une simple
base de données relationnelles.

Dans notre cadre distribué et complétement décentralisé, nous ne pouvons pas tester la consis-
tance globale du PDMS : ceci impose de connaitre tous les pairs du systémes (cf. Théoréme 6).
En revanche, nous sommes en mesure de vérifier si un pair est dans un sous-PDMS consistant
(cf. section 5.3).

Nous allons donc commencer par reformuler la requéte puis nous vérifions la consistance du
PDMS par rapport aux pairs apparaissant dans cette reformulation. Si le systéme est consistant
par rapport & tous ces pairs, nous évaluons les reformulations et nous obtenons des réponses dites
bien fondées puisqu’elles sont dérivées & partir d’un sous-ensemble consistant de la BC distribuée
(éventuellement inconsistante) du PDMS.

5.4.1 Reformulation de requétes

Comme pour la vérification décentralisée de la consistance, notre approche s’appuie sur I’en-
codage propositionnel et 'utilisation de DECA i afin de décentraliser la cléture en chainage
arriére par rapport a des PI de chacun des atomes de la requéte. La Définition 11 définit la clo-
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ture en chainage arriére d’un atome par rapport & des PI comme l'itération d’étapes élémentaires
d’application de PI en chainage arriére (c¢f. Définition 9 du Chapitre 4).

Définition 11 (Cloéture en chainage arriére d’un atome) Soient PI un ensemble de PI, g

un atome et A un ensemble d’atomes. La cloture en chainage arriére de g par rapport o PI est

c_gr(g,PI) = U, c_gr'({g}, PI) oucl_gr'({g}, PI) est défini récursivement comme suit :
—d_gr' (A, PI)={gr(g,I) | g€ A, T € PI et I est applicable a g} et
—c_gr'ti(A,PI)=cl_gr'(cl_gr'(A, PI),PI).

La Proposition 9 établit la terminaison de ce processus itératif. Sa preuve correspond a la
preuve de terminaison de PerfectRef (Lemme 34 dans [25]).

Proposition 9 (Terminaison de la cléture d’un atome) La cléture en chainage arriére d’un
atome par rapport & un ensemble de PI est finie, c-a-d. il existe une constante n telle que

c_gr(g, PT) = UL, d_gr'({g}, PI).

Le Théoréme 7 est I’équivalent pour les PI de la propriété de transfert de I’encodage propo-
sitionnel pour les NI (Théoréme 5).

Theoréme 7 (Cloture en chainage arriére via encodage) Soit T une Tbox dont les PI
forment l’ensemble PI. Soient g,g" des atomes et V1, Vs des variables propositionnelles.

"ecl gr(g,PI) ssi <I>( T)U {ﬂvl} = Vs ou

1. g=Ax), d =Ax), i=AetVo=A";
g=A ),g’:P(m,_), Vi=AetVy=P;

=Ax), g =P(_,x), Vi=Aet V=P ;

2. (

3. (

4. 9=Px,y), ¢ =Qx,y), Vi=P et V2 =Q;

5. 9=P,y),d =Qx), Vi=PetVo=Q ;

6. g=Px, ), ¢ =Ax), Vi=PletVo=A;

7. g=Px, ),d=Q, ), Vi=PletVo=0Q3;
8. g=Px, ), ¢d=Q( ,x),i=PletVo=0Q7 ;
9. g=P(_,z), ¢ =Ax), Vi=PF etVoa=A;

10. g=P(_,x), ¢ =Q(x, ), Vi=P7 et Vo=0Q7;
11. g=P(_,2),d =Q(_,z), i =P et Vo=0Q7 .

Preuve. (=) La preuve s’effectue par récurrence sur la taille minimale n de la séquence d’applica-
tion de régles définissant la cloture des PI (Définition 9 du Chapitre 4) utilisées pour produire g/,
la taille est minimale dans le sens ot retirer une application de régle de la séquence ne permet plus
de produire ¢’ : si ¢l _gr(g, PI) produit ¢’ aprés n applications de régles, ®(7) U {=V1} & —V5.

Sin=0,g=g douV; = ®(g) et Vo = ®(g) (c¢f. régles d’encodage de la Définition 5.2).
Nous avons donc ®(7) U {—-®(g)} E ~®(g).

Supposons que 'hypothése de récurrence est vraie jusqu’a n < r et montrons qu’elle est
vraie pour n = r. Si ¢’ est ajoutée a ¢l _gr(g, PI) a n =r, alors ¢’est qu'une régle de réécriture
(cf. Définition 9) a pu étre déclenchée a partir de n = r — 1. Ainsi, A n = r — 1, soit

1. A(z) est dans ¢l _gr(g, PI) et A’ C A est dans PI, dou ¢’ = A'(z) et V1 = Aet Vo = A’

(cf. régles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas, an =r — 1, ®(7T) E ®(A) et
®(T) = ®(A' C A). Par conséquent, ®(T) = Aet ©(T) = -A"V A (cf. régles d’encodage
de la Définition 5.2). Nous avons donc ®(7) U{-A} | —A".
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2. A(x) est dans ¢l _gr(g, PI) et 3P C A est dans PI, d’ott g’ = P(z, )et Vi = Aet Vo = P
(cf. regles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas, an =r —1, ®(7) E ®(A) et
®(T) = ®(3P C A). Par conséquent, ®(T) = A et &(T) = P>V A (cf. régles d’encodage
de la Définition 5.2). Nous avons donc ®(7) U {-A} = -P7.

3. A(z) est dans ¢l _gr(g,PI) et 3P~ C A est dans PI, dou ¢ = P(_,z) et V; = A
et Vo = P (cf régles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas, a n = r — 1,
®(T) | ®(A) et ®(T) = ®(IP~ C A). Par conséquent, ®(T) = Aet ®(T) E -P3~V A
(cf. régles d’encodage de la Définition 5.2). Nous avons donc ®(7) U {-A} E -P3".

4. P(x,y) est dans ¢l_gr(g,PI) et @ E P ou Q~ C P~ est dans PI, dou ¢ = Q(z,y) et
Vi = P et Vo = Q (cf. régles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas, an =r — 1,
O(T) £ ®(P) et ®(T) E ®(Q C P) (ou ®(7T) F ®(Q~ T P7)) . Par conséquent,
O(T) = Pet ®(T) = -QV P (cf régles d’encodage de la Définition 5.2). Nous avons donc
O(T)u{-P} = -Q.

5. P(x,y) est dans ¢l_gr(g,PI) et Q C P~ ou @~ C P est dans PI, dou ¢’ = Q(y,x) et
Vi=Pet Vo =Q (cf régles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas, an=1r — 1,
O(T) E ®(P) et ®(T) E (Q T P7) (ou ®(T) £ ®(Q~ C P)) . Par conséquent,
O(T) = Pet ®(T) = ~Q VP (cf régles d’encodage de la Définition 5.2). Nous avons
donc (7)) U{-P} E-Q".

6. P(x, )estdanscl gr(g, PI)et AC 3P est dans PI, d'oti g’ = A(z) et Vy = Plet Vo = A
(cf. régles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas, an =r — 1, ®(7T) = ®(3P) et
®(T) = ®(A C 3P). Par conséquent, ®(T) = P et ®(T) | —AV =P (cf régles
d’encodage de la Définition 5.2). Nous avons donc ®(7) U {-P7} & -A.

7. P(x, ) est dans cl_gr(g, PI) et 3Q T 3P est dans PI, d'ott ¢’ = Q(z, ) et V3 = P7 et
Va = Q7 (cf régles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas, an = r—1, ®(7) = ®(3P)
et ®(7) E ®(3Q T 3P). Par conséquent, ®(T) = P7 et &(T) = Q7 vV P? (cf régles
d’encodage de la Définition 5.2). Nous avons donc ®(7) U {-P7} = -Q7.

8. P(xz, ) est dans cl_gr(g, PI) et 3Q~ C 3P est dans PI, d'ott ¢/ = Q(_,z) et Vi = P et
Va = Q7 (cf régles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas, an =r — 1, ®(T) |
®(3P) et ®(T) = ®(3Q~ T IP). Par conséquent, ®(7) = P? et &(T) | ~Q3~ v P?
(cf. régles d’encodage de la Définition 5.2). Nous avons donc ®(7) U {=P3} E -Q>".

9. P(_,x) est dans cl_gr(g, PI) et A T 3P~ est dans PI, d'ott ¢’ = A(z) et V| = P~ et
Vo = A (cf. régles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas,an =r—1, ®(7T) = ®(3IP )
et ®(T) = ®(A C IP7). Par conséquent, ®(7) = P~ et ®(T) | ~AV P~ (cf régles
d’encodage de la Définition 5.2). Nous avons donc ®(7) U {-P7} = - A.

10. P(_,z) est dans cl__gr(g, PI) et 3Q C 3P~ est dans PI, d’ou ¢’ = Q(z, ) et V} = P~
et Vo = Q7 (cf. régles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas, an=r — 1, ®(T)
®(AP7) et ®(T) = ®(3Q T IP™). Par conséquent, ®(T) = P7~ et ®(T) = ~Q3 v P~
(cf. régles d’encodage de la Définition 5.2). Nous avons donc ®(7) U {=P3~} = =Q7.

11. P(_,x) est dans ¢l_gr(g, PI) et 3Q~ C 3P~ est dans PI, d’'ott ¢’ = Q(_,z) et V} = P~
et Vo = Q7 (cf régles d’encodage de la Définition 5.2). Dans ce cas, an=1r—1, ®(T)
®(AP7) et ®(T) = ®(3Q~ C IP7). Par conséquent, ®(T) = P~ et ®(T) E ~Q3~ VP~
(cf. régles d’encodage de la Définition 5.2). Nous avons donc ®(7) U {=P3~} = =Q7~.

(<) Notre probléme revient a trouver les impliqués premiers propres de —V; dans ®(T).
Nous le prouvons par récurrence sur la plus petite taille de preuve par résolution linéaire pour
produire ®(T) F, 5 =Va.
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Sin=0alors Vo =Vi =Aet g=¢ = A(z).

Supposons que 'hypothése de récurrence est vraie jusqu’a n < r et montrons qu’elle est vraie
pour n =7r.Si ®(7T) I—Z? —V5 aprés n = r résolutions, alors aprés n = r—1 résolutions (n = r—1
applications de régles), un littéral ®(7T) I—Z;l =V3 (un atome g” se rajoute a ¢l — gr(g, PI)) par
I'hypothése de récurrence et une seule résolution permettra par la suite de produire V5 (une
seule application de régle permettra de produire g’) :

1. Si V3 = Aet Vo = A’, une résolution qui produit = A’ n’est possible que si =A'V A € (7).

Dans ce cas, = A’ C A € T et puisque g’ = A(z) alors ¢’ = A'(x).
2. Si V3 = Aet Vo = P?, une résolution qui produit =P n’est possible que si ~PIVA € ®(T).
Dans ce cas, [ =3P C A € T et puisque ¢” = A(z) alors ¢ = P(z, ).
3. Si Vi =Aet Vo = P7 , une résolution qui produit =P n’est possible que si =P7 V A €
®(T). Dans ce cas, I =3P~ C A € T et puisque ¢” = A(z) alors ¢ = P(_,z).
4. Si V3 = P et Vo = @, une résolution qui produit =@ n’est possible que si =Q V P € ®(T).
Dans ce cas, [ = Q C P € T et puisque g” = P(z,y) alors ¢’ = Q(z,y).
5. Si V3 = P et Vo = @, une résolution qui produit =@~ n’est possible que si =Q~ V P €
®(T). Dans ce cas,  =Q~ C P € T et puisque ¢” = P(x,y) alors ¢’ = Q(y, x).
6. Si V3 = P? et Vo = A, une résolution qui produit —=A n’est possible que si ~AV P¥ € &(T).
Dans ce cas, [ = AC 3P € T et puisque ¢’ = P(z, ) alors ¢’ = A(x).
7. Si V3 = P73 et Vo = Q7, une résolution qui produit =Q7 n’est possible que si ~Q? v P7 €
®(T). Dans ce cas, I =3Q C 3P € T et puisque ¢ = P(z, ) alors ¢’ = Q(z, ).
8. SiVs = PJet Vo = Q7 , une résolution qui produit ~Q7 n’est possible que si ~Q7 VP e
®(T). Dans ce cas, [ =3Q~ C 3P € T et puisque ¢” = P(z, ) alors ¢’ = Q(_,x).
9. Si V3 = P7" et Vo = A, une résolution qui produit —=A n’est possible que si ~AV P73~ €
®(T). Dans ce cas, = AC 3IP~ € T et puisque ¢ = P(_,x) alors ¢’ = A(z).
10. Si V3 = P73 et Vo = Q7, une résolution qui produit =Q3 n’est possible que si ~Q?Vv P~ €
®(T). Dans ce cas, [ =3Q C 3P~ € T et puisque ¢ = P(_,x) alors ¢ = Q(x, ).
11. Si V3 = P77 et Vo = Q7 , une résolution qui produit Q7 n’est possible que si Q¥ V
P37 € ®(T).Danscecas, ] = 3Q~ C 3P~ € T et puisque ¢ = P(_,z) alors ¢ = Q(_, x).
O

Etant donné le Théoréme 7, le calcul décentralisé de cl_gr(g, PI) est évident en utili-

sant DECA R : si g est construit en termes du vocabulaire du pair P;, ¢’ € cl_gr(g, PI) ssi

-Vo €DECALR!(=V1) pour les mémes quadruplets de valeurs de g, ¢/, Vi et Va que dans le
Théoréme 7.

La version décentralisée de Per fectRef, notée PerfectRef lorsqu’elle s’exécute sur le pair
P;, est fournie par I’Algorithme 8. Pour chaque atome de la requéte, 1'algorithme calcule — de
la maniére décentralisée expliquée ci-dessus — ’ensemble de toutes ses reformulations, puis il
produit un ensemble de reformulations de la requéte originale en construisant toutes les conjonc-
tions possibles a partir des reformulations des atomes (notées ®_,cl_gr(g;, PI) a la ligne 5, ou
® est Vopérateur de distribution conjonctive). Ces reformulations sont ensuite éventuellement
simplifiées en unifiant certains de leurs atomes (lignes 8 a 11) et le processus de reformulation
est itéré sur les reformulations résultantes jusqu’a ce qu’aucune simplification ne soit possible
(boucle générale commencant a la ligne 4).
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Algorithme 8: Version decentralisée de Per fectRef s’exécutant sur le pair P; du PDMS S
PerfectRef(q)

Entrée: une requéte conjonctive ¢ sur la Tbox 7; du pair P;

Sortie: une union de requétes conjonctives sur la Thox 7 du PDMS &

(1) PR = {q}

(2) PR := PR

(3) while PR’ # ()

(4) (a) foreach ¢’ =g1 AgaA...Agn € PR’
(5) PR":=0pL 1cl_g7"(gz,PI)
(6) PR =10

(7) (b) foreach ¢” € PR”
(8) foreach 91,92 eq’
(9) if ¢} et g5 sont unifiables

(10) PR’ := PR U{r(reduce(q”,q},d5))}
(11) PR := PRUPR' UPR"

(12)eturn PR

Le théoréme suivant établit la correction de ’algorithme décentralisé de reformulation de
requétes Per fectRef*.

Theoréme 8 (Correction de PerfectRef?) Soit T = \Ji_; T; une Tbox d’un PDMS. Soit q
une requéte conjonctive sur T;. PerfectRef'(q) retourne le méme ensemble de requétes conjonc-
tives que PerfectRef(q,T).

Sa preuve résulte (1) de Pobservation que la version centralisée de Per fectRef® (dans laquelle
cl_gr(gi, PI) est calculée en itérant des applications de PI sur chaque atome g; de la requéte)
produit le méme résultat que le Per fectRef original, et (2) du Théoréme 7 et de la complétude
de DECA i (Théoréme 1 du Chapitre 2), garantissant le calcul décentralisé de tout I’ensemble
c_gr(gi, PI).

PDMS DL-LITER avec roles vides (Suite) Reprenons la discussion entamée dans la Sec-
tion 5.3, concernant les PDMS sans roles vides. Avec 1'algorithme décentralisé Per fectRef® de
refomulation de requétes, nous pouvons maintenant lever cette limitation. En effet, il est montré
dans [6] comment vérifier la consistance d’'une BC DL-LITER par reformulation via Per fectRe f
(cf. Section 4.4).

Grace au résultat du Théoréme 8, nous proposons donc une nouvelle version de ’algorithme
Consistent! (Algorithme 9) qui vérifie la consistance par reformulation dans un PDMS DL-
LITER, dans toute leur généralité.

Contrairement & l’ancienne version de Consistent?, qui vérifiait la consistance & partir du
calcul de la cléture des NI des pairs — ce calcul étant incomplet via notre encodage propositionnel,
en présence de roles vides —, la nouvelle version reformule les recherches de contre-exemples aux
NI des pairs — ce calcul étant complet via notre encodage propositionnel, méme en présence de
roles vides —.

Le nouveau Consistent’ est obtenue a partir de I'ancien (Algorithme 7 de la section 5.3) en
remplacant :

— a € cln(P;) alaligne 2 par NI a € T; oul v est maintenant un NI de 7; et

~ Qunsat ‘= Yunsat \ (5(04) ala hgne 3 parAQUnsat ‘= Qunsat \ Perf€CtR€fl(5(a)) ou (5(@) est

maintenant reformulée par Per fectRef* et toutes les reformulations obtenues sont ajoutées

a Qunsat-
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Algorithme 9: L’algorithme Consistent s’exécutant sur le pair P; du PDMS S
Consistent’()

Entrée: aucune

Sortie: vrai si S est consistant par rapport & P;, faux sinon

(1) qunsat := L (c-a-d. qunsat est initialisée a faux)

(2) foreach NI a € T;

(3) Qunsat :k: Qunsat \ Perf€CtR€fl(5(a))

(4) if 3?&;{;:1 A) _ (0 tel que 1,...,k sont tous les identifiants de pairs apparaissant dans qunsat
(5) return vrai

(6) else

(7) return faux

Le théoréme suivant formalise la levée de la limitation des PDMS DL-LITEx a étre sans role
vide.

Theoréme 9 (Correction de la vérification de la consistance) Soit S = {P;}i=1., un
PDMS DL-LITER. S est consistant ssi Consistent® retourne true pour tout i = 1..n.

La preuve découle directement du Théoréme 6, du Théoréme 8 et de [6] (cf. Section 4.4).

Reconsidérons le PDMS S de la Section 5.3 et illustrons que l'inconsistance ne pouvait étre
détectée par la cloture des NI, peut étre maintenant détectée par la reformulation des NI avec
perfectRef'. En effet, PerfectRef'(3xIy Ra(x,y) A Ri(z,y)) renvoie les reformulations sui-
vantes, parmis les reformulations retournées :

— @ = JzIy Ro(z,y) A Ri(z,y).

— qo = 323y Ri(z,y) A Ri(x,y) par reformulation de Ra(z,y) en Ry (z,y) dans q;.

— q3 = Ry(_, ) par unification des Rj(x,y) dans gy et remplacement des variables existen-

tielles (apparaissant une seule fois dans la reformulation) par .

— g4 = A1(_) par reformulation de Ri(_, ) par A;(_) dans gs.

— g5 = B1(_ ) par reformulation de R1(_, ) par Bi(_) dans gs.

En évaluant ¢4 ou g5 sur la Abox, on obtient le tuple vide () du fait de la constante a et donc le
systéme est inconsistant par rapport a Pj.

5.4.2 Evaluation des reformulations

Contrairement a 'algorithme Answer original, un algorithme décentralisé de calcul de ré-
ponses a une requéte n’est pas capable de vérifier la consistance globale du PDMS : ceci impose
au pair interrogé de connaitre tous les pairs du PDMS (c¢f. Théoréme 9), ce qui n’est pas le cas
dans un cadre complétement décentralisé. Cependant, le pair interrogé est capable de vérifier
s’il est dans un sous-PDMS consistant (cf. section 5.3). Dans ce cas, nous proposons de fournir
des réponses bien fondées a la requéte. Plus formellement, étant donné un PDMS § = {P; }i=1.n
dont la BC est éventuellement inconsistante, une réponse bien fondée & une requéte posée a un
pair est une réponse dérivée d'un sous-PDMS S’ C S donc la BC est consistante.

En effet, bien que le pair interrogé ne connait pas tous les pairs du PDMS, il peut obtenir les
identifiants des pairs {P;};—1. participant a une reformulation de la requéte (pour les contacter)
grice aux identifiants utilisés dans les noms de concepts et roles atomiques apparaissant dans
cette reformulation. Ainsi, la consistance du PDMS par rapport & chacun de ces pairs peut étre
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vérifiée. Si le PDMS est consistant par rapport & chacun d’eux, on peut alors se restreindre au
sous-PDMS consistant Ule('ﬁ U Aj) pour calculer les réponses bien fondées.

L’algorithme 10 décrit 'algorithme décentralisé Answer® qui vérifie de facon décentralisée
si Ule('ﬁ U Aj) est consistante et calcule les réponses bien fondées a la requéte en évaluant
I'union de ses reformulations sur les Aboxes pertinentes, c-a-d. |J i=[1.K] A;. Dans cet algorithme

1 remplace AllTup(Q,K) par rapport a l'algorithme Answer original.

Algorithme 10: L’algorithme décentralisé Answer s’exécutant sur le pair P; du PDMS S
Answert(Q)

Entrée: une union de requétes conjonctives @ sur la BC K; = (7;, A;) de P;

Sortie: Un ensemble de réponses bien fondées a @

(1) ¢ = Uyeq Per fectRef*(q')

2) if Consistent’() retourne true pour tout identifiant de pair j apparaissant dans g

) /
(3) return qdb(UJ:lAj ) tel que 1,...,k sont tous les identifiants de pairs apparaissant dans ¢
(4) else return le singleton {1}

Exemple. 17 (Répondre aux requétes dans un PDMS DL-LITER)
Considérons le PDMS de la Figure 5.1 avec Ay = {a1(Algebre, Marc)}, Ay = {para(Pierre,
Vincent)}, As = {enss(Marc, Analyse)} et Ay = {ppary(CS, Pierre)}.

Etant donnée la requéte ¢(z) = ET5(x) demandant au pair Py de trouver tous les étudiants du
PDMS, Answer?(q) calcule la reformulation { ETy(x) yU{ET Az (x)}U{a1(_,x)}U{pars(z, )}U
{ppary(x, )}. Grace a la version décentralisée de Consistent (cf. Algorithme 9), Answer?(q)
sait que P; contribue & I'inconsistance du systéme (Consistent! trouve Marc dans la recherche
des contre-exemples & la NI ETy C —~EN3). Answer?(q) retourne donc L.

Etant donnée la requéte ¢'(z) = DIPy(x) demandant au pair P, de trouver les diplomes
recensés dans le PDMS, Answer®(q') calcule la reformulation {DIPy(x)} U {ppars(z, )} U
{vala(_,z)}. Puisque le PDMS est inconsistant (cf. ci-dessus) mais que P2 et P4 ne contribuent
pas a cette inconsistance, Answer?(q') retourne la réponse bien fondée {(C'S)}. [ |

5.5 Travaux connexes

La gestion décentalisée de données a donné lieu & de nombreux travaux dans la littérature.
Nous donnons ici un apergu des principaux travaux pour le modéle relationnel et pour le Web
Sémantique.

5.5.1 Les PDMS fondés sur le modéle relationnel

Dans [66, 46|, les auteurs introduisent la notion de systéme de gestion de données pair-a-pair
ou PDMS. Dans le systéme proposé, nommé PIAZzA, chaque pair gére localement une base de
données relationnelles. Deux pairs P; et Py peuvent étre connectés grace a des mappings de la
forme cq; C cqo signifiant que la requéte conjonctive cq; exprimée sur la base de données de Py
est incluse dans la requéte conjonctive cgo exprimée sur la base de données de P : cg; fournit un
sous-ensemble des réponses & cqo. Un tel PDMS, constitué des relations et mappings des pairs,
est vu et interprété comme une théorie (distribuée) de la logique du premier ordre.

Le principal résultat de [66, 46] est que le probléme de répondre & une requéte posée a un pair,

70



5.5. Travaux connexes

en termes de ses propres relations, est indécidable dans le cas général. Toutefois si la topologie du
PDMS, induite par les mappings, est acyclique alors le probléme devient décidable et polynomial
dans la taille des données.

Dans [27, 39|, les auteurs revisitent approche P1AzzA afin que répondre & une requéte

soit toujours décidable, méme en présence de cycles dans les mappings. Pour cela, un PDMS
n’est plus vu comme une théorie (distribuée) de la logique du premier ordre, mais comme une
théorie (distribuée) de la logique épistémique du premier ordre (fondée sur la logique modale
S5). Toutefois, bien que cette sémantique garantisse la décidabilité de répondre a une requéte (en
temps polynomial dans la taille des données), quelle que soit la topologie du PDMS, une nouvelle
limitation apparait : un mapping n’est plus une régle d’intégration entre les connaissances de
deux pairs, mais simple régle d’échange de connaissances entre un pair source et un pair cible :
les mappings deviennent unidirectionnels.
Ces travaux sont étendus dans [24, 26|, ou les auteurs étudient comment répondre a une requéte
quand le PDMS est inconsistant. Pour cela, ils recourent & une nouvelle sémantique épistémique
(en utilisant la logique multimodale non monotone K45:2) dans le but de définir des mappings
unidirectionnels qui ne propagent pas a d’autres pairs, I'insatisfiabilité locale & un pair ou globale
au PDMS.

Discussion Une des caractéristiques des PDMS relationnels est la nécessité de restreindre
le modéle de données afin que répondre & une requéte soit décidable. Ceci est réalisé par des
contraintes topologiques (acyclicité des mappings) ou par l'utilisation de sémantiques alterna-
tives. Nos PDMS DL-LITER ne souffrent pas de telles limitations, du fait de leur expressivité
“maitrisée”.

5.5.2 Les PDMS pour le Web Sémantique

Nous avons proposé dans ce chapitre un PDMS pour le Web Sémantique basé sur le modéle
de données DL-LITER, donnant lieu au profile QL. I’OWL2. Cependant, deux PDMS proches de
part leur conception ont été déja proposés dans la littérature : SOMEOWL [8] et SOMERDF'S
[9].

Le modele de données choisi pour le PDMS SOMEOWL est un fragment de la recomman-
dation OWL DL du W3C réduit aux constructeurs de disjonction, conjonction et négation pour
construire les descriptions de classes. Le fragment considéré correspond a la logique de descrip-
tion CLU. Ce modéle de données permet en particulier de définir les ontologies et les mappings
sous forme d’inclusions entre des combinaisons booléennes classes. Le langage de requétes est
une combinaison booléenne de classes d’un pair donné.

Le modéle de données d’'un PDMS SOMERDEFES se fonde sur le fragment de logique de des-
cription de la recommandation RDFS du W3C. RDFS permet de définir les ontologies et les
mappings. Le langage de requétes considéré est celui des requétes conjonctives en termes de
classes et propriétés d’un pair.

Pour répondre a des requéte, la stratégie est la méme dans SOMEOWL et SOMERDES : elle
consiste & réduire le probléme & un calcul de conséquences dans un P2PIS propositionnel. Ce
calcul de conséquences est effectué par 1'algorithme DECA (c¢f. section 2.3 du chapitre 2). Les
expériences ont montré le passage a I’échelle de SOMEOWL et SOMERDFES pour des réseaux
allant jusqu’a mille pair |7, 8, 9].

Discussion Les PDMS DL-LITER s’inscrive dans 'approche par compilation propositionnelle
introduite par SOMEOWL[8] et SOMERDF'S [9]. Notamment, le modéle de données des PDMS
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DL-LITER étend significativement le modéle de données de SOMERDFS limité aux seules PI de
la forme : Aj C Ay, PP C P, APC Aet 3P~ C A.

D’autre part, les expérimentations effectuées sur ’encodage propositionnel de PDMS SOMERDF'S
constitué de clauses binaires — sur lesquelles les méthodes de déduction fondées sur la résolution
sont trés efficaces — montrent d’excellentes performances. Puisque (i) I’encodage propositionnel
de PDMS DL-LITER est constitué de clauses binaires uniquement, et que (ii) nous raisonnons
sur cette encodage grace & DECA g qui peut étre vue comme une variante optimisée de DECA
pour le calcul d’impliqués (premiers propres), les performances des PDMS DL-LITEx devraient
étre au moins aussi bonnes que celles des PDMS SOMERDFS. Ceci devra bien évidemment étre
vérifié par des expérimentations réelles du type de [7].
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Chapitre 6

Gestion de données en DL-LITER au
travers de vues

Nous présentons dans ce chapitre la quatriéme et derniére contribution de cette thése : un
modéle distribué de données en DL-LITER étendu par des vues et les algorithmes décentralisés
associés de gestion de données.

Une vue est tout simplement une requéte prédéfinie dont I’ensemble des réponses, appelées ez-
tenstons, est disponible. Cette notion est centrale en gestion de données ol les vues sont a la base
de nombreux mécanismes de sécurité (les données d’une base sont volontairement cachées, seules
les données des vues sont accessibles/publiées), d’optimisation (les (sous-)requétes fréquentes
sont précalculées/matérialisées) ou encore d’échange de données entre systémes dont les schémas
différent (les réponses a une requéte sur un systéme sont des tuples fournis par un autre systéme).

Afin de généraliser les pairs des PDMS DL-LITER & des pairs offrant des mécanismes clas-
siques de gestion de données fondés sur les vues, nous revisitons les résultats du chapitre précédent
en considérant que chaque pair ne dispose plus d’'une Abox mais d’'un ensemble de vues.

Notre approche consiste a combiner les algorithmes de gestion décentralisée de données pré-
sentés dans le Chapitre 5 et 'algorithme MiniCon [59] bien connu dans la littérature pour le
calcul de réécritures maximales d’une requéte en termes de vues.

Nous présentons I'algorithme MiniCon dans la Section 6.1. Nous décrivons ensuite le modéle
(centralisé) DL-LITER étendu par des vues dans la Section 6.2. Nous abordons la gestion centra-
lisée de données dans ce modéle dans la Section 6.3. Enfin, dans la Section 6.4, nous étendons ces
résultats avec ceux du Chapitre 5 afin de gérer des données au travers de vues dans les PDMS
DL-LITER.

6.1 Préliminaires : ’algorithme MiniCon

L’algorithme MiniCon de [59] est Ialgorithme de référence dans la littérature pour le calcul
de réécritures maximales d’une requéte en termes de vues.

Définition 12 (Réécriture maximale d’une requéte en termes de vues) Soient q une re-
quéte conjonctive sur un schéma de base de données relationnelles S et V un ensemble de vues

conjonctives sur S.
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— Une réécriture de q est une requéte conjonctive q, dont les prédicats apparaissant dans sa
définition sont des noms de vues de V et telle que SUV =V (q,(Z) = q(z)).

— Une réécriture q, de q est maximale s’il n’existe pas d’autre réécriture de q strictement plus
générale que qy.

La propriété suivante formalise un résultat important sur le calcul de réécriture offert par
MiniCon.

Propriété 8

— MiniCon est correct pour le calcul de réécriture.
- MiniCon est complet pour le calcul de réécriture mazimale.

Cette propriété a des conséquences trés importantes, puisqu’il a été montré ([45]) que l'en-
semble des réponses (certaines) a une requéte peut étre obtenu en évaluant sur les extensions
de vues l'union (finie) de ses réécritures maximales. C’est précisément ce que permet de faire
MiniCon.

6.2 Modéle de données DL-LITER avec des vues

Nous définissons une vue v par une requéte conjonctive v(z) = 3y conj(Z,y) ayant une
extension £(v) qui est un ensemble de faits de la forme v(¢). En suivant 'hypothése du monde
ouvert — classique en intégration d’information —, nous supposons que nos vues sont correctes,
c-a-d. pour toute interprétation I et pour tout v(t) € £(v), ¥ € v! : extension d’une vue ne
fournit que des réponses a cette vue, mais pas nécessairement toutes.

Une BC K est maintenant de la forme K = (7,V,&), ou £ est un ensemble de faits de la
forme v(t) et o v est une vue de V utilisant les concepts et roles atomiques de 7.

Un modeéle de K est une interprétation I qui est & la fois un modeéle de 7, V et £. K est consistante
si elle a au moins un modeéle. Enfin, K implique logiquement une assertion 5 (PI, NI, ou fait),
noté K = 3, si tout modeéle de K est un modéle de £.

En présence de vues, les réponses certaines a des requétes sont celles pouvant étre inférées a

partir des extensions de vues.
L’ensemble des réponses certaines & une requéte n-aire non booléenne ¢ sur K = (7,V, &) est :
cert(q, K) = {t € C" | K = q(t)}, ou C est 'ensemble des constantes de & et ¢(t) est la formule
close obtenue en remplacant les variables libres de Z par les constantes de ¢ dans la définition de
la requéte. Par convention, I’ensemble des réponses certaines a une requéte booléenne est {()},
ou () est le tuple vide, si K = ¢(), et () sinon.

6.3 Gestion centralisée de données au travers de vues

Nous traitons dans cette section la gestion centralisée de données en termes de vues dans
DL-LITER. Nous abordons tout d’abord le probléme de vérification de la consistance puis le
probléme de répondre & des requétes.

6.3.1 Vérification de la consistance

Dans la vérification de la consistance d’'une BC DL-LITER K = (T, .A) sans vues (cf. Section
4.2 du Chapitre 4), on calcule tout d’abord la cléture des NI cln(7) qui est ensuite transformée

74



6.3. Gestion centralisée de données au travers de vues

en une union de requétes booléennes () modélisant la recherche des contre-exemples & ces NI.
L’évaluation de @ sur A — considérée comme une base de données relationnelles db(.A) — permet
de décider de la consistance de K.

Considérons maintenant une BC K = (7,V,&). Etant donné que les données ne sont plus
représentées par des faits dans A, mais par des extensions £ d’un ensemble de vues V définies sur
T, nous réécrivons tout d’abord @) en termes de vues via I'algorithme MiniCon et nous évaluons
ensuite les réécritures de @ sur £ — considérée comme une base de données relationnelles db(&)
— afin de décider de la consistance de K.

L’algorithme ViewConsistent (Algorithme 11) est la variante de lalgorithme Consistent
original (¢f. Algorithme 3 du Chapitre 4) obtenue a partir de I’algorithme Consistent original
en remplacant :

~ Qunsat ‘= QunsatU{0(a)} alaligne 3 de I’Algorithme 3 par qunsat := GunsatUMiniCon(é(x), V),

ot MiniCon(d(c), V) fournit les réécritures maximales en termes de V de la traduction en
logique du premier ordre §(«) des NI « impliquées logiquement par T,

- qu(;ii a la ligne (4) de I’Algorithme 3 par qu(fa)t, c-a-d. I'évaluation de gynsqt — au sens des

bases de données relationnelles — sur les extensions de vues.

Algorithme 11: L’algorithme ViewConsistent
ViewConsistent(K)

Entrée: une BC K = (T, V, &)

Sortie: vrai si K est satisfiable, faux sinon

(1) Qunsat ‘= 1 (C a-d. Qunsat = fauo:)

foreach « € cIn(T)

)

3)  Qunsat = Gunsat ¥V MiniCon(d(a), V)

; if gl =0
re

)

)

eturn vraz
else
return faux

(2
(
(
(
(
(

4
5
6
7

Theoréme 10 (Correction de la vérification de consistance) Soit K = (7,V, &) une BC.
K est consistante ssi ViewConsistent(K) retourne vrai.

Considérons de fagon équivalente que K est inconsistante ssi ViewConsistent(K) retourne faux.

De a € cln(T) et g, € MiniCon(d(c),V) nous déduisons T UV = (¢, = d(a)) et ainsi g, est
une réécriture conjonctive de d(ar), dont ’évaluation fournit des réponses certaines. Il en découle
que K est inconsistante dés lors que ViewConsistent(K) retourne false.

Observons maintenant que 7 UV et VUE sont toujours satisfiables. Donc, si K = (T, V), E) est
inconsistante alors a € cln(T) telle que §(«) = 3T ¢(Z) et VUE = 3T q(Z). Soit ¢ un tuple fait de
constantes apparaissant dans £ tel que VUE = ¢(t). En réutilisant la notion de témoin d’un tuple
introduite dans le Lemme 39 de [25] sur £ au lieu de A, nous construisons a partir du témoin de
t une requéte conjonctive spécifique ¢, en termes de vues telle que ¢ est dans son ensemble de
réponses et nous montrons que cette requéte est une réécriture de g. Puisque MiniCon(§(«), V)
calcule toutes les réécritures maximales de d(«) (Théoréme 1 de [59]), g, spécialise 'une d’elles,
donc ViewConsistent(K) retourne false.

Exemple. 18 (Vérification de la consistance en termes de vues)
La Figure 6.1 illustre la Tbox 7 d’un service de cours particuliers K = (7,V, ). Les concepts
sont notés en majuscule et les réles en minuscule.
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Le service gére (i) des cours (C') de langues (L) ou de maths (M) (L C C, M C C), (i)
des personnes (P) étudiants (ET') ou enseignants (EN) (ET C P, EN C P) et habitant dans
des villes (V') (3pv C P et d3pv~ C V). Les étudiants sont inscrits & des cours (Jins C ET et
Jdins™ C C) et les enseignants sont responsables de cours (Ires T EN et dres™ C C).

ETC P LCC
ENCP MCC
IJpv C P dpv~ CV
Jres C EN dres™ C C
dins C ET Jins™ C C

FIGURE 6.1 — La Tbox 7 de K

L’ensemble des vues V définies sur K est le suivant :

— vi(z,y) = ET(z) A pv(z,y) décrivant les étudiants et les villes ou ils habitent.

— va(z,y) = EN(z) A pv(z,y) décrivant les enseignants et les villes ot ils habitent.

— v3(xz) = Jy res(x,y) A M(y) décrivant les enseignants responsables de cours de maths.

— vg(z) = Jy ins(x,y) A L(y) décrivant les étudiants inscrits aux cours de langues.

— vs(z,y) = Iz res(x, z) A ins(y, z) décrivant des étudiants inscrits dans un cours et les
enseignants responsables du méme cours.

Supposons que ET T ~FEN € T, c-a-d. les étudiants et les enseignants sont disjoints, et que &
= {vi(Jean, Paris), vi(Vincent, Orsay), va(Jean, Rennes), vs(Pierre, Jean)}.

Pour vérifier la consistance de K, ViewConsistent calcule tout d’abord cln(T). Celle-ci
contient la NI ET C —=EN dont la requéte de recherche de contre-exemple est §(ET C -EN) =
Jx ET(x) A EN(x). Parmi ses réécritures renvoyées par MiniCon(3x ET(x) A EN(x),V) on
trouve la réécriture {IzIy; vi(z,y1) A Jyz va(x,ya)}. Cette réécriture est ajoutée alors & gunsat
a la ligne 3 de I'algorithme 11 et qzi(sga)t # () a la ligne 4. Ceci implique que K est inconsistante.

Supposons maintenant que £ = {vy(Vincent, Orsay),v1(Paul, Rennes), va(Jean, Rennes),
vs(Pierre, Jean)}. Aucune réécriture en termes de vues d’une recherche de contre-exemple a une
NI ne posseéde de réponses dans db(€). K est donc consistante. |

6.3.2 Reépondre a des requétes

Pour répondre a des requétes dans une BC DL-LITEr sans vues K = (T, .A) (cf. Section
4.3 du Chapitre 4), aprés le test de consistance, on procéde tout d’abord par reformulation de
requéte & l'aide de 'algorithme Per fect Ref puis par évaluation des reformulations sur A, consi-
dérée comme une base de données relationnelles db(.A).

Considérons maintenant la BC K = (7,V,€). La vérification de la consistance est réalisée
par l'algorithme ViewConsistent (cf. Section 6.3.1). Ensuite, les données étant représentées par
des extensions de vues, les reformulations obtenues par Per fectRef doivent étre réécrites en
termes vues avant d’étre évaluées sur £, considérée comme une base de données relationnelles

db(E).
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CertainAnswer (Algorithme 12) est une variante de 1’algorithme Answer original qui calcule
les réponses certaines d’une union de requétes conjonctives @ sur une BC K = (7,1, &). Sila BC
est inconsistante, I’algorithme retourne Alltup(Q, ), ensemble de tous les tuples d’arité de @
pouvant étre générés a partir des constantes de €. Sinon, il calcule (en utilisant MiniCon(q’,V))
puis évalue les réécritures des requétes conjonctives ¢’ retournées par Per fectRef sur £.

Algorithme 12: L’algorithme CertainAnswer
CertainAnswer(Q, K)

Entrée: une union de requétes conjonctives @ et une BC K = (T, V, &)
Sortie: cert(Q, K)

(1) if not ViewConsistent(K)

) return Alltup(Q,€)

) else

) Q' :=U,eq PerfectRef(q,T)

5) return (U, cq MiniCon(q', V)%™

(2
(3
4
(

Theoréme 11 (Correction de CertainAnswer) SoientK = (T,V,E) une BC et Q une union
de requétes conjonctives. cert(Q,K) = CertainAnswer(Q,K).

Quand K est inconsistante, la correction de CertainAnswer découle directement de celle de
ViewConsistent.

Considérons maintenant que K est consistante. De ¢’ € Per fectRef(q,T) et q, € MiniCon(q', V)
nous déduisons T UV |V (¢,(Z) = ¢(Z)) et ainsi g, est une réécriture conjonctive de ¢, dont
I’évaluation fournit des réponses certaines.

Maintenant, si ¢ est une réponse certaine, en réutilisant la notion de témoin d’un tuple introduite
dans le Lemme 39 de [25] sur € au lieu de A, nous construisons & partir du témoin de ¢ une
requéte conjonctive spécifique g, en termes de vues telle que ¢ est dans son ensemble de réponses
et nous montrons par récurrence que cette requéte est une réécriture d’une reformulation ¢’ de g.
Puisque MiniCon calcule toutes les réécritures maximales de ¢’ (Théoréme 1 de [59]), soit g, est
I'une d’elles, soit g, soit implique logiquement 1'une d’elles, et ¢ sera donc retourné par la ligne
5 de I’Algorithme 12.

Exemple. 19 (Répondre a des requétes en termes de vues)
Reconsidérons 'example de la section précédente et retirons la NI ET' C —EN que nous avons
ajouté a 7 pour la vérification de la consistance.

Supposons que & = {v1(Vincent, Orsay),v1(Paul, Orsay),v4(Paul), vs(Paul, Jean)} et calcu-
lons les réponses a la requéte g(x,y) = Jv ET(x) A pv(xz,v) A EN(y) A pv(y,v) demandant de
trouver les couples étudiant /enseignant habitant dans la méme ville.

Tout d’abord K est consistante car il n’y a aucune NI dans 7. Certain Answer calcule donc
les réécritures de ¢ a 'aide de Per fectRef. Parmi ces réécritures on trouve :
- qi(z,y) = Jv ET(z) A pv(z,v) A EN(y) A pu(y,v) (la requéte posée),
— q2(x,x) = ET(z) Apv(x, )ANEN(z) (par unification des deux atomes pv et remplacement
de la variable existentielle v par |
— g3(x,x) =ins(z, ) Apv(z, )N EN(z) (par reformulation de ET'(z) par ins(z, ) grace
alaPIl3ins C ET de T),

7



Chapitre 6. Gestion de données en DL-LITER au travers de vues

— qu(x,x) = ET(z) Apv(xz, ) Ares(z, ) (par reformulation de EN(z) par res(z, ) grace
alaPldresC EN de T),

— gs(x,x) = ins(z, ) Apv(z, ) Ares(x, ) (par reformulation de ET(x) et EN(x) de la

deuxiéme réécritures en ins(x, ) et res(z, ),

Une fois que les reformulations sont calculées, MiniCon les réécrit en termes de vues. Prenons
par exemple la réécriture gs(z,z) = ins(x, ) Apv(xz, ) Ares(x, ). Une des réécritures de g5
produite par Minicon est ¢s,(z,y) = va(z) A vi(z,x2) A vs(x, x3). L’évaluation de g5, sur db(&)
produit la réponse (Paul,Paul). |

6.4 Gestion décentralisée de données DL-LITE au travers de vues

Un PDMS DL-LITER S avec des vues est un ensemble de pairs {P;};=1., ot chaque pair P;
gére sa propre BC DL-LITER K; = (75, V;, &;). Nous notons par A; (resp. F;) le concept atomique
A (resp. le role atomique P) de P; et par v; la vue v de P;.

Nous nous intéressons dans cette section aux problémes de vérification de la consistance et
de répondre a des requétes au travers de vues dans les PDMS DL-LITER.

6.4.1 Vérification de la consistance

Nous rappelons tout d’abord que la vérification de la consistance dans un PDMS DL-
LITER sans vues s’effectue par rapport & un pair (cf. Section 5.3 du Chapitre 5). L’algorithme
Consistent® (cf. Algorithme 9 du Chapitre 5) considére tout d’abord les NI du pair et calcule
I'union des requétes conjonctives booléennes () modélisant la recherche des contre-exemples a ces
NI. Ensuite, il reformule @ a I'aide de PerfectRef® et évalue les reformulations sur 'union des
Aboxes A; des pairs apparaissant dans une réécriture. Le résultat de cette évaluation permet de
décider de la consistance du PDMS par rapport & ce pair.

Considérons maintenant un PDMS DL-LITER avec des vues. Nous vérifions la consistance
du PDMS toujours par rapport & un pair (un pair ne peut pas vérifier la consistance globale du
PDMS). Les données étant dans ce cas des extensions de vues, nous réécrivons tout d’abord les
reformulations retournées par Per fectRef* en termes de vues a 1’aide de MiniCon. Les réécritures
calculées par MiniCon sont ensuite évaluées sur 'union des &; des pairs P; apparaissant dans
une réécriture. Le résultat de cette évaluation permet de décider de la consistance du PDMS par
rapport a ce pair.

Notons que pour fournir & MiniCon(q, V) l'ensemble des vues concernées par la réécriture
en termes de vues, nous définissons la fonction fetchViews(q), ou ¢ est une requéte conjonctive
pouvant mettre en jeu le vocabulaire de différents pair : fetchViews(q) récupére sur ces pairs
I’ensemble des vues dont I'un des atomes peut étre unifié avec un atome de la requéte. Pour cela,
fetchViews(q) contacte les pairs dont les identifiants apparaissent dans les noms de concepts et
roles atomiques utilisés dans q.

La version décentralisée de ViewConsistent est notée ViewConsistent® lorsqu’elle s’exécute
sur un pair P;. L’algorithme ViewConsistent® (Algorithme 13) étend Consistent’ en remplagant
I'évaluation de qunsqe sur les Aboxes pertinentes par I’évaluation de @Qpnsq: sur les extensions
de vues pertinentes, ot Qunsqt €St obtenue & partir de gunsqr (qui est calculée comme dans
Consistent’) comme suit : Qunsat := Ugequnea: MiniCon(q, fetchViews(q)).
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Algorithme 13: L’algorithme Consistent s’exécutant sur le pair P; du PDMS S
ViewConsistent®()

Entrée: aucune

Sortie: vrai si S est consistant par rapport & P;, faux sinon

(1) qunsat := L (c-a-d. qunsat est initialisée a faux)

2) foreach NIa € T;

3 Qunsat ‘= Qunsat \ Pe?"f€CtR€f ( ( ))

4 Qunsat ququnsat MiniCon(q, fetchViews(q))

(2)
(3)
(4)
(5) if unsat &) - = () tel que 1,...,k sont tous les identifiants de pairs apparaissant dans Qynsas
(6) return vrai

(7) else

(8)

8) return faux

Theoréme 12 (Correction de la vérification de la consistance) Soit S = {P;}i=1.n un
PDMS avec des vues. S est consistant ssi ViewConsistent® retourne true pour tout i = 1..n.

La preuve découle directement du Théoréme 8, du Théoréme 9, du Théoréeme 10 et de la
fonction fetchViews.

Exemple. 20 (Service décentralisé de cours particuliers avec des vues) La Figure 6.2
représente le PDMS S obtenu par distribution de la BC centralisée de 'Exemple 18 de la Section
précédente sur les deux pairs P et Pa, ot Pp gére le personnel (étudiants et enseignants) et Po
les cours. Les BC des pairs sont les noeuds étiquetés par les noms des pairs et les mappings entre
les pairs étiquettent 'aréte qui lie leur BC respective.

P1 P2
ET\C P, Lo C Co
EN,C P, |3ins2 CET| My C Oy
Jpv1 C Py resa L BN Jresy & Co
vy C Wi Jings™ C Co

FIGURE 6.2 — Le PDMS S

Les vues de Py sont définies par :
— ay(z,y) = ETi(z) A pvi(z,y) décrivant les étudiants de Py et les villes o ils habitent.
— bi(z,y) = ENy(x) A pv1(z,y) décrivant les enseignants P; et les villes ou ils habitent.

Et les vues de P2 sont définies par :

— ag(x) = Jy resa(xz,y) A Ma(y) décrivant les enseignants de Py responsables de cours de
maths.

— bo(x) = Jy insa(x,y) A La(y) décrivant les étudiants de Pz inscrits aux cours de langues.

— co(x,y) = 3z resa(z, z) N insa(y, z) décrivant des étudiants inscrits dans un cours et les
enseignants responsables du méme cours dans Ps.

Supposons que la NI ET) C —=EN; € Ty et que & = {ai(Jean, Paris), a;(Vincent, Orsay),
bi(Jean, Rennes)} et E2 = {ba(Jean), co(Pierre, Jean)}.
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Pour tester la consistance de S par rapport a Py, I'algorithme ViewConsistent’ considére
la seule NI E'T7 C —EN; de 71, calcule la requéte booléenne modélisant ses éventuels contre-
exemples ¢ = §(ET; T —~EN;) et reformule ¢ sur S & l'aide de PerfectRef!(q). Parmi les
réécritures retournées par Per fectRef'(q), on trouve ¢’ = Jzinsa(z, ) A ENj(x). ¢ sera donc
réécrite en termes de vues a I'aide de MiniCon. Pour cela, fetchViews(q") récupére les vues by by
et ¢y et les fournit & Minicon. Parmi les réécritures produites par MiniCon(q’,{b1,ba,c2}), on
trouve Jx by (z,y) A ba(x). qzz(f;tUEQ) # () a la ligne 5 et K est donc inconsistante par rapport a
Pi. [

6.4.2 Reépondre a des requétes

Répondre & une requéte conjonctive g posé a un pair P; d'un PDMS DL-LITER sans vues
S consiste a reformuler en premier lieu la requéte ¢ a I'aide de Per fectRef*. La consistance du
PDMS par rapport a tous les pairs apparaissant dans une reformulation est ensuite vérifiée. Si le
PDMS est consistant par rapport a tous ces pairs, Answer® renvoie des réponses bien fondées a la
requéte puisqu’elles sont calculées & partir d’un sous-PDMS consistant. Sinon, Answer? renvoie
1.

Résoudre le méme probléme dans un PDMS DL-LITER avec vues suit le méme principe sauf
qu’ici, la consistance du PDMS par rapport aux pairs se fait via I’algorithme ViewConsistent’
et puisque les données sont des extensions de vues, nous sommes obligés de passer par une
étape de réécritures en termes de vues et ceci pour I’ensemble des reformulations produites par
PerfectRef!. Nous utilisons donc de nouveau la fonction fetchViews pour récupérer I’ensemble
de vues V concernées par les reformulations et nous recourons & Minicon pour le calcul de réécri-
tures en termes de vues. Nous évaluons enfin les réécritures produites par MiniCon sur I'union
des &; des pairs P; dont un atome apparait dans une réécriture. Le résultat de cette évaluation
fournit aussi des réponses bien fondées a la requéte.

La version décentralisée de CertainAnswer est notée CertainAnswer® lorsqu’elle s’exécute
sur un pair P;. L’algorithme CertainAnswer® (Algorithme 14) étend Answer® en remplagant
I’évaluation sur les Aboxes pertinentes de I'union ¢ des reformulations de la requéte initiale (ligne
2 dans I’Algorithme 10) par I'évaluation de la requéte Q" := U, MiniCon(q', fetchViews(q'))
sur les extensions de vues pertinentes. L’intérét de I’Algorithme 14 est de fournir des réponses
bien fondées, c-a-d. des réponses dérivées a partir d’un sous-ensemble consistant de la BC (éven-
tuellement inconsistante) du PDMS.

Algorithme 14: L’algorithme Certain Answer s’exécutant sur le pair P; du PDMS S
CertainAnswer®(Q)

Entrée: une union de requétes conjonctives @ sur la BC K; = (T;,V;,&;) de P;

Sortie: Un ensemble de réponses bien fondées a @)

(1) q:=Uyeq PerfectRef'(q')

2) if ViewConsistent?() retourne vrai pour tout identifiant de pair j apparaissant dans ¢
Q' = U, e, MiniCon(q', fetchViews(q'))

(2)
3)
(4) return Q’db(Ule €) tel que 1,...,k sont tous les identifiants de pairs apparaissant dans Q’
(5) else

(6) return le singleton {L}
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Exemple. 21 (Répondre a des requétes en termes de vues)
Reconsidérons le PDMS de la section précédente et retirons la NI ET7 C —E N7 que nous avons
ajouté pour la vérification de la consistance.

Supposons que & = {a;(Vincent, Orsay),a1(Paul, Orsay)} et Eo = {bo(Paul), co(Paul, Jean)}
et calculons les réponses a la requéte ¢(z,y) = Jv ETy(z) A pvi(x,v) A EN1(y) A pv1(y,v) posée
a P; et demandant de trouver les couples étudiant/enseignant habitant la méme ville.

Tout d’abord K est consistante par rapport a P; et Py car il n’y a aucune NI dans les Thox
des pairs. PerfectRef'(q) produit les réécritures de ¢ parmi lesquelles on trouve gs(z,z) =
insa(z, ) Apvi(z, ) Arese(z, ). fetchViews(qs) =V = {a1,b1,a2,ba,ca} et Minicon(gs, V)
retourne les réécritures maximales de g5 en termes des vues, parmi lesquelles on trouve gs, (z, x) =
ba(x) A a1(z, x2) A ca(x,x3) dont I'évaluation produit la réponse bien fondée (Paul, Paul). W
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Conclusion et Perspectives

Dans cette thése, nous avons fourni les fondements pour des raisonnements standard et non-
standard dans les systémes de gestion de données et de connaissances.

En logique propositionnelle

Nous avons tout d’abord proposé le premier algorithme de calcul décentralisé de conséquences
par déduction linéaire dans les P2PIS propositionnels : DECA ;. Notamment, cette contribution
inclus, a notre connaissance, la premiére étude de complexité (communicationnelle, en espace et
en temps) de la littérature pour un algorithme décentralisé de déduction.

Nous avons considéré la décentralisation de la plus générale des stratégie de résolution li-
néraire pour la déduction. Une perspective est donc d’étudier s’il est possible de décentraliser
d’autres stratégies linéraires, connues comme étant complétes pour le calcul de conséquences
dans le cadre centralisé. Par exemple, des stratégies linéaires fondées sur I’ordonnancement des
littéraux, l'opérateur de "Skip", etc (cf. [55]). Décentraliser de telles stratégies serait utile en
termes d’optimisation, car elles permettraient de calculer encore plus efficacement les impliqués
premiers propres d’une clause dans un P2PIS.

Nous avons ensuite proposé la premiére étude de la notion d’extension (non) conservative

dans un cadre logique distribué. Cette notion est importante dans les P2PIS du fait qu’elle est
étroitement liée a la confidentialité des connaissances d’un pair au sein d’'un P2PIS et a la qualité
de service des raisonnements proposés par un P2PIS.
Nous avons étudié théoriquement et algorithmiquement les deux problémes suivants : (i) décider
si un P2PIS est une extension conservative d’un pair donné et (ii) calculer les témoins (et leurs
causes) de la non conservativité d’un pair au sein d’un P2PIS. Pour cela, nous avons exhibé
le lien entre ces problémes et la déduction linéaire décentralisée, et en particulier comment les
résoudre avec DECA .

Une perspective serait de développer la notion de stratégie auto-guérissante décentralisée in-
troduite dans cette thése. En effet, nous ne proposons pour le moment qu’une stratégie naive
de restauration (totale ou partielle) de conservativité d’un pair : retirer les mappings incrimi-
nés. Il serait intéressant d’envisager d’autres stratégies plus élaborées. Par exemple, on pourrait
supprimer les sous-ensembles minimaux de mappings permettant de retrouver la conservativité
totale/partielle désirée, et éventuellement affecter un taux de confiance ou une priorité sur les
mappings afin d’ordonner les différents ensembles minimaux entre eux.

En logique de description

Nous avons considéré la logique de description DL-LITER qui est un fragment de la recom-
mandation OWL du W3C pour le Web Sémantique, ainsi que de sa récente évolution OWL2 : le
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profile QL de OWL2 se fonde sur DL-LITER.

Nous avons proposé un modeéle distribué de données — éventuellement avec des vues — et les
algorithmes associés de gestion de données afin de mettre en ceuvre des PDMS pour le Web
sémantique fondés sur OWL2. Nous nous sommes intéressés en particulier aux problémes de vé-
rification de consistance et de répondre a des requétes dans les PDMS. Notamment, nous avons
montré que ces problémes peuvent étre réduits a des raisonnements en logique propositionnelle,
ce qui permet de déployer les PDMS DL-LITEx au dessus des P2PIS propositionnels utilisant
I’algorithme DECA 1 r pour raisonner.

Une perspective directe de ce travail serait d’étendre notre approche a des logiques de descrip-
tion plus expressives de la famille DL-LITE. Une autre perspective importante serait d’étudier
les problémes d’extension (non) conservative dans les PDMS DL-LITER. En plus de son intérét
évoqué dans le cas des P2PIS propositionnels, la notion d’extension (non) conservative d’un pair
pourrait étre utile & la découverte de mappings entre ontologies (par exemple [60, 51, 58, 65, 36])
dans les PDMS [37, 30, 37, 47, 28|. En effet, il pourrait étre intéressant d’exhiber les témoins de
non conservativité d’un pair résultant de mappings trouvés automatiquement. En faisant cela,
un expert /utilisteur pourrait choisir — de fagon éclairée — les mappings acceptables en fonction
de la non conservativité induite.

Enfin, la perspective de cette thése a plus court terme est la mise en ceuvre de nos al-

gorithmes DECA;r et CECA dans la plateforme SOMEWHERE permettant de déployer des
P2PISs propositionnels. Cette plateforme met actuellement en ceuvre 'algorithme de déduction
DECA passant a ’échelle d’un millier de pairs [7, 8|. Ceci permettrait d’étudier le passage a
I’échelle de DECA R et de CECA, ainsi que de quantifier expérimentalement le gain apporté
par la déduction linéaire/DECA r dans le calcul d'impliqués premiers propres.
De plus, la mise en ceuvre de DECAr dans SOMEWHERE permettrait d’implanter les algo-
rithmes de gestion de données des PDMS DL-LITER comme une sur-couche logicielle des pairs,
comme cela a été fait pour les PDMS SOMEOWL [8] et SOMERDFS [9]. Nous pourrions alors
déployer aisément des PDMS DL-LITER.
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