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Общая  характеристика  работы 

Актуальность 

В  настоящее  время  исследования  эффективности  алгоритмов  для  реше­
ния  различных  задач  математической  логики  приобретают  все  большее 
значение  в  связи  с  расширением  применения  вычислительной  техники, 
поскольку  большинство  прикладных  задач,  которые  не имеют  чисто рас­
четный  характер,  находят  свою формализащ1Ю  в виде разного рода логи­
ческих структур. В данной работе исследуется вычислительная  сложность 
задач,  связанных  с выводимостью  в хорновском  фрагменте  линейной ло­
гики, задач обновления моделей логических программ и построения совер­
шенных  моделей  пропозициональных  логических  программ.  Кроме  того, 
установлены  некоторые общие свойства трудноразрешимых  проблем, свя­
занные  с их  внутренней  структурой  и колмогоровской  сложностью. 

Линейная логика, которая является расширением классической, содер­
жит внутри себя средства описания ресурсов, «запас»  которых ограничен. 
Как  и в  классической  логике,  важной  частью  линейной  логики  является 
ее  хорповский  фрагмент  с  использованием  мультипликативных  связок, 
прел<де  всего,  потому  что  он  имеет  прозрачную  ресурсную  семантику: 
хорновские импликации  линейной логики можно рассматривать  как неко­
торые  преобразования  (операции  обмена)  ресурсов,  а  до1<сазуемость  сек­
венции  с  их  использова1П­[ем  —  как  возможность  полностью  осуществить 
все эти преобразования.  Поскольку выводимость в хорновском  фрагменте 
линейной  логик11 является  NP­пoлнoit  задачей,  то  встает  вопрос  отыска­
ния  интересных  (достаточно  естественных)  частных  случаев,  когда  она 
может  быть  решена за полиномиальное  время.  Одним  из наиболее естест­
венных способов является  «распараллеливание»  вывода  за  счет использо­
вания  как можно большего количества  импликаций  за один шаг.  Оценкам 
эффективности такого распараллеливания  посвящена глава 2 данной дис­
сертации. 

Логические  программы  — широко используемьп"! метод  представления 
знаний.  Основные  исследования  в области  логических  программ  связаны 
с  построением  их  моделей  и  с  анализом  выводимости.  Одно  из  наибо­
лее  перспективных  применений  логических  программ  — это  задание  с их 
помощью  ограничений  целостности  баз  данных.  При  этом  актуальная  и 



интенсивно  исследуемая  в  настоящее  время  в  теории  баз  данных  зада­
ча  обновления  базы  данных  превращается  в  задачу  обновления  модели 
логической  программы,  сложность  которой  мы  изучаем  в  главе 3. 

Еще  одна  важная  задача,  связанная  с  логическими  программами, — 
это построение их  моделей  с заранее  определенными  свойствами.  Как  из­
вестно,  логическая  программа  может  иметь  несколько  моделей,  поэтому 
часто возникает задача  сужения  множества моделей, а в идеале — выбора 
одной  из  них,  опираясь  на  какие­либо  естественные  свойства.  Одним  из 
способов решения этой проблемы может быть использование совершенных 
моделей,  которые  предложены  в  1988 году  Пжимусинским.  Недостатком 
этого  приема  является  то, что  не  всякая  логическая  программа  имеет  со­
вершенную  модель.  Поэтому  возникает  задача:  определить  по  заданной 
логической  программе  существует  ли  у  нее  совершенная  модель.  Мы  да­
ем  точную  оценку  сложности  этой  задачи  и отвечаем  на  отрытый  вопрос 
одной из  работ  Айтера  и  Готтлоба. 

Наличие большого числа сложно решаемых задач и нерешенность  про­
блемы эквивалентности  детерминированных  и недетерминированных  вы­
числений подтолкнули к  исследованию внутренней  структуры  полных  за­
дач.  Появился  целый  раздел  теории  алгоритмов  — структурная  теория 
сложности,  — посвященный именно этим  вопросам. Прежде  всего, это от­
1ЮСИТСЯ к  их плотности  и  алгоритмической  сложности,  поскольку,  напри­
мер,  при  небольшой  алгоритмической  сложности  задачи  имеется  практи­
чески  значимый  способ ее решения  на начальном отрезке  с использовани­
ем  ограниченных  ресурсов. В главе 5 мы исследуем сложность  начальных 
отрезков  NP­трудных  и ЕХР­трудных  задач. 

Цели  работы 

1.  Определить точную оценку сложности задач, связанных с перестано­
вочностью и параллельностью  последовательностей  хорновских  им­
пликаций. Найти новые классы последовательностей  хорновских им­
пликаций, для  которых  проблема  выводимости  была  бы  разрешима 
за  полиномиальное  время. 

2.  Исследовать  сложность  задач  обновления  моделей  логических  про­
грамм  при  наличии  дополнительных  условий  на  обновляемую  мо­



дель. 

3.  Исследовать  сложность  построения  совершенных  моделей  пропози­
ционсшьных нормальных логических программ  и задачи выводимос­
ти  в совершенных  моделях. 

4.  Исследовать  оценки  информационной  сложности  начальных  отрез­
ков  полных  и  трудных  по  Тьюрингу  множеств  для  классов  N P  и 
Е Х Р . 

Методы  исследования 

Используются  методы  математической  логики,  теории  алгоритмов,  тео­
рии  сложности. 

Научная  новизна  и  основные  положения,  выносимые 
на  защиту 

Все полученные в работе результаты  являются  новыми. Наиболее сущест­
венными  из  них  являются  следующие: 

1.  Установлены  точные  оценки  сложности  задач  распознавания  и при­
менимости  для  классов  перестановочных  и  параллельных  последо­
вательностей хорновских импликаций. Введены новые классы после­
довательностей:  сильно  параллельных,  /г­максимально  параллель­
пых и максимально  параллельных. Для  них также  получены  оценки 
сложности  задач  распознавания  и применимости,  и установлены со­
отношения  мелоду  всеми этими  классами. 

2.  Задачи  обновления  модели  логической  программы  сформулирова­
ны  в  виде  задач  совместности  и  следования  для  некоторой  семан­
тики.  Установлена  оценка  сложности  этих  задач  в  зависимости  от 
множества  факторов: сигнатуры,  вида обновления,  вида  логической 
программы.  Как  показано,  сложность  задач  может  существенно  ме­
няться  при  изменении  хотя  бы одного  из  этих  условий. 

3.  Установлена структура  совершенной модели логической  программы. 
На  основании  этого  предложен  алгоритм,  строящий  совершенную 



модель  за  полиномиальное  время  с  NP­полным  оракулом.  Тем  са­
мым дан  ответ на открытый  вопрос  работы  Айтера  и Готтлоба.  Для 
установления  точной  оценки  сложности  введен  новый  класс  Вг  и 
показано,  что  задачи  •р^7?­.?'­совместности  и  'Рб'Т^^'^­следования  яв­
ляются  D2  и соОг­полными  соответственно. 

4.  Для  NP­трудных  по  Тьюрингу  множеств  получена  нижняя  оценка 
информационной  сложности  начальных  отрезков,  чем  дан  ответ  на 
открытый  вопрос работы  Дехтяря.  Получено усиление  теоремы  Бу­
ка  и Лютца  о множествах  с высокой  информационной  сложностью. 
В  частности,  предложен  алгоритм  построения  начальных  отрезков 
множеств,  требующий  экспоненциального  времени. 

Теоретическая  и  практическая  ценность 

Диссертация  носит  теоретический  характер.  Полученные  результаты  мо­
гут  быть  использованы  специалистами  в области  математической  логики 
и  информатики. 

Апробация  работы 

Содержание второй главы работы докладывалось на международной  кон­
ференции  по математическим  основаниям  информатики  LFCS'97  [1], тре­
тей  — на  международной  конференции  по  логическому  программирова­
нию и немонотонному  выводу LPNMR'99  [4]. В статье [4] автору  принадле­
жат  теоремы о сложности  рассматриваемых  задач.  Содержание главы 4 о 
совершенных  моделях логических программ было опубликовано в  журна­
ле  «Fundamenta  Informaticae»  [3]. Содержание  пятой  главы  исследования 
было  опубликовано  в  виде  тезисов  на  конференции  «Мальцевские  чте­
ния»,  посвященной  90­летию  со дня  рождения  А.И.Мальцева  [2]. 

Результаты,  изложенные  в  диссертации  неоднократно  докладывались 
на семинаре по компьютерной логике ТвГУ. Содержание диссертации  так­
же  было представлено  на семинаре  МГУ  по  математической  логике. 



Структура  диссертации 

Диссертация  содержит  139 страниц  и  состоит  из  введения,  пяти  глав  ос­
новной  части,  заключения  и списка  литературы. 

Краткое  содер»сание  работы 

в  главе  1 приводятся  общие  определения,  используемые  в  дальнейшем 
тексте  диссертации. 

Глава  2:  слолсность  параллельности  для  хорновского 
фрагмента  линейной  логики 

Пусть  S  — это  некоторое  множество  символов  (алфавит).  Мультиплика­

тив71ая конъюнкция  (в дальнейшем  — конъюнкция)  — это  коммутативное 
слово  a i . . . а„,  где  a i , . . . , а„  G 5".  Хорновская  мультипликативная  им­

пликация  (в  дальнейшем  — импликация)  ~  это  формула  вида  (а  —>  /?), 
где  Q и  /? — конъю1п<ции.  Импликация  (а  ­>  /3)  применима  к  конъюнк­

ции  W, если  W  =  аи  для  некоторой  конъюнкции  и.  Результатом  приме­
нения  называется  конъюнкция  w'  =  /Зи.  Будем  записывать  это  в  виде 
w{a  —> /9)  Ь  ги'.  Пусть  Г  =  7i  •••7п  ~  последовательность  импликаций. 
Г  применима  к  конъюнкции  w,  если  суш,ествуют  {ii,...,in)  — переста­
новка  (1 , . . . ,п )  — и  последовательность  конъюнкций  WQ =  w,wi,...  ,Wn 

такие,  что  Wj­\­^i.  h  Wj,  j  =  l , . . . , n .  Результат  применения  Г  к  w — 
w'  =  Wn  {wT  h  w').  Например,  abc(ab  —>•  aab){bc  —>•  c)  h  aac,  потому  что 
abc{ab —)•  aab)  \­ aabc и  aabc{bc —> c) H aac. 

Известно­', что определение применимости  последовательности  импли­
каций  к  конъюнкции  является  NP­полной  задачей,  даже  если  алфавит 
состоит  из  двух  символов.  В  работе  Архангельского  и  др.­̂   предложены 

^Kanovich  M.I.  Нот  Programming  in  Linear  Logic  is  'N'P­complete:  Proc.7­th  Annual 
IEEE  Symposium  on  Logic  in  Computer  Science  — 1992  — pp.  200­210. 
Archangelsky  D.A.,  Taitslin  M.A.  Linear  Logic  With  Fixed  Resources.  / /  Annals  of  Pure 
and  Applied  Logic,  v.  67  — 1994  — pp.  3­28. 

^Archangelsky  D.A.,  Dekhtyar  M.L,  Kruglov  E.,  Musikaev  I.Kh.,  Taitslin  M.A. 
Concurrency  problem  for  Horn  fragment  of  Girard's  Linear  Logic:  Logical  Foundation  of 
Computer  Science,  St.Petersburg'94,  Lecture  Notes  in  Computer  Science,  №  813 — 1994 — 
pp.  18­22. 



классы  перестановочных  и параллельных  последовательностей. 
Последовательность  импликаций  Г  =  7i  • • • 7п  называется  переста­

новочной  на  конъюнкции  w,  к  которой  Г  применима,  если  п  =  1  или 

для  любого  г  =  1,...,гг  такого,  что  wji  У­  w'  последовательность  Г'  = 
71 •..7i­i7i­t­i  • • •7п  перестановочна  на  w'.  Интуитивно  это  означает,  что 
на  каждом  шаге  можно  использовать  любую  применимую  импликацию. 
Например,  последовательность  [а  —>•  а'^){а^  ­>  о)  перестановочна  на  а^, 
а  последовательность  (а^  —> а'^){а'^  —>  а)  — нет.  Последовательность  пе­

рестановочна,  если она перестановочна  на любой конъюнкции,  к  которой 
применима. SUC  — класс перестановочных  последовательностей.  Очевид­
но,  что  для  перестановочных  последовательностей  задача  применимости 
тривиально  разрешима  за  полиномиальное  время. 

Пусть  Г — последовательность  импликаций,  а  Д  — подпоследователь­
ность Г. А называется максимальной  для  конъюнкции  го, если все импли­
кации  Д  можно применить  к w  одновременно, а  никакая  большая подпос­
ледовательность  этим  свойством  не  обладает.  Например,  если  Г  =  (о  ­> 
а'^){а^ ­>  а)(а^  ­^  а^)  и  w  — а^,  то Г  имеет  две  максимальные  подпосле­
довательности:  (а —>  а^){а^  ­^  а)  и  (а^  —^ а^).  Ясно, что некоторая  макси­
мальная  подпоследовательность  может  быть  найдена за  полиномиальное 
время. 

Последовательность  импликаций  Г  параллельна  на  конъюнкции  ги, к 
которой применима, если Г — максимальная для ш подпоследовательность 
самой  себя,  или  существует  максимальная  для  w  подпоследовательность 
Д  такая,  что  wA  \­  w'  и  Т  \  А  параллельна  на  w'.  Последовательность 
параллельна,  если она  параллельна  на любой конъюнкции  к которой  при­
менима.  СС  — класс  параллельных  последовательностей.  В  работе  Ар­
хангельского  и др. доказано,  что распознавание  параллельности  последо­
вательности  является  NP­трудной  задачей. 

В параграфе  2.2  мы вводим  понятие  сильной  параллельности.  После­
довательность  импликаций  Г  сильно  параллельна  на конъюнкции  w,  к  ко­
торой  применима,  если  Г  — максимальная  для  w  подпоследовательность 
самой  себя,  или  для  всякой  максимгипьной  для  w  подпоследовательнос­
ти  Д  такой,  что  wA  h  w',  Г  \  Д  сильно  параллельна  на  w'.  Последова­
тельность  сильно  параллельна,  если  она  сильно  параллельна  на  любой 
конъюнкции  к  которой  применима.  S T C  — класс  сильно  параллельных 



последовательносге!"!. Легко видеть  (теорема  2.1), что распознавание  при­
менимости  сильно  параллельной  последовательности  производится  за по­
линомиальное  время. 

Следующие примеры показывают, что три класса  последовательностей 
различны: 

(а  ­^  а^)(а^  ­J­ а^){а^  ­> а)  €  STC  \  SUC, 

(а2  ­^  а'^){а'^  ­^  а)  G СС  \  STC. 

Включение  SUC  С  S T C  С  С С  очевидно. 
Мы  доказываем  теоремы  о  сложности  распознавания  применимости 

последовательностей  (2.1), о сложности распознавания  перестановочности 
и сильной  параллельности  (2.2)  и о сложности распознавания  параллель­
ности  (теоремы  2.4 и 2.5). Результаты  см. в таблице  ниже. 

В  параграфе  2.3  мы  вводим  классы  ^­максимально  параллельных  и 
максимально  параллельных  последовательностей  импликаций.  Последо­
вательность  Г  к­максимально  параллельна  на  конъюнкции  w  (где  к  = 

1,2,...),  к  которой  применима,  если  или  Г  — максимальная  для  w  под­
последовательность  самой себя, или для  всякой максимальной  для  w под­
последовательности  Д  длины  не  меньше  к  такой,  что  и;А  h  w',  Г  \  Д 
А;­максимально  параллельна  на  ш',  или  для  всякой  максимальной  для  w 

подпоследовательности  Д  наибольшей длины  такой, что  гоД I­ w',  Г \  Д  fc­
максимально параллельна  на  w'.  Последовательность  к­максимально  па­

раллельна,  если  она  ^­максимально  параллельна  на  любой  конъюнкции 
к  которой  применима.  M C t  — класс  ^­максимально  параллельных  по­
следовательностей.  Последовательность  Г  максимально  параллельна  на 

конъюнкции  W, к  которой  применима,  если или  Г — максимальная  для  w 

подпоследовательность  самой  себя,  или  для  всякой  максимальной  для  w 

подпоследовательности  Д  наибольшей  длины  такой,  что  wA  Ь  w',  Г \  Д 
макснмсшьно  параллельна  на  lu'.  Последовательность  максимально  па­

раллельна,  если  она  максимально  параллельна  на  любой  конъюнкции  к 
которой  применима.  М С  — класс максимально  параллельных  последова­
тельностей. 

В  лемме  2.6  устанавливается,  что  М С  =  |J{MCfc+i  : к  е  и)}.  Теоре­
ма  2.12  показывает,  что  классы  МС^  образуют  иерархию  по  к:  ШСк  С 
MCfc+i.  Из  определений  видно,  что  STC  =  MCi  и  М С  С  С С .  Следую­



щий  пример  показывает,  что  М С  ф  СС: 

{а" ­> а^){а^  ­> а)  €  С С  \  М С . 

Таким  образом,  имеют  место следующие  соотношения: 

s u e  с  STC  =  MCl  с  МСг  С  . . . 

. . .  С MCfc  с  MCfc+i  С  . . .  С  М С  С  СС. 

В  лемме  2.7 предлагается  алгоритм  выделения  максимальной  подпос­
ледовательности  наибольшей  длины,  который  работает  поли1юмиальное 
время,  если  размер  алфавита  зафиксирован  заранее.  В  теореме  2.9  мы 
устанавливаем  сложность  задачи  применимости  последовательностей  из 
MCfc  и  М С .  Теорема  2.10  устанавливает  сложность  распознавания  к­

максимальной  параллельности,  а  2.11 — максимальной  параллельности. 

Все  результаты  о  сложности,  установленные  в  главе  2  сведены  в  сле­
дующей  таблице  (звездочкой  отмечен  известный  результат  из  работы  Ар­
хангельского  и др.). 

Класс  Распознавание  Применимость Класс 

Огр.алф.  Общ.сл.  Огр.алф.  Общ.сл. 

sue  coNP­полная  р  (*) 

STC  coNP­полная  Р 

MCfc  coNP­полная  Р 

М С  coNF­полная  П^­полная  Р  NP­полная 

С С  лежит  в  Af  П|'­полная  NP­полная 

Как  мы видим, сложность обеих задач для  классов  SUC,  STC  и  MCfc 
совпадает: применимость  разрешима  за  полиномиальное  время, а  распоз­
навание  принадлежности  к  классу  — coNP­полная  задача.  Для  класса 
С С  задача  применимости  имеет  такую  же  сложность  как  и в общем  слу­
чае  — NP­полная,  а сложность  распознавания  зависит  от  размера  алфа­
вита.  Если  алфавит  фиксирован,  то  задача  принадлежит  Af,  иначе  она 
является  Пг'­полной.  Класс  М С  ведет  себя  промежуточным  образом: ес­
ли  размер  алфавита  фиксирован,  то  сложность  задач  эквивалентна  их 
сложности  для  классов  SUC,  S T C  и MCfc,  а  если  размер  алфавита  нео­
граничен,  то  сложность  такая  же  как для  СС. 



Глава  3:  слолсность  обновлений  моделей 
логических  программ 

Пусть  имеется  предикатная  сигнатура  Е  и  множество  констант  С.  Логи­

ческая  програл1ма (ЛП) — это множество предлоокепий  вида /  •(—  / i , . . . ,  /„, 
п  >  О, где  1,1, — литералы,  то  есть  атомные  формулы  или  их  отрицания. 
I  в  данном  случае  — голова  предложения,  li,...,ln  —  его  тело.  Базис­

ной  назовем  формулу  без переменных.  Интерпретация  — это  множество 
базисных атомных  формул. Предложение  I ^  1\,...,1п  истинно  в  интер­

претации  I,  если  для  любых  значений  переменных  в  /  либо  истинно I 

(то  есть  I  Е  I),  либо  ложно  одно  из  k  (то  есть  li  ^  I).  ЛП  Ф истинна  в 

интерпретации  I  (Г  — модель  Ф),  если  в  /  истинно  каждое  ее  предло­
жение. ЛП  называется  хорновской,  если  она  не  содержит  отрицательных 
литералов,  нормальной,  если головы всех ее предложений  положительны. 
Обновление  — пара  Д  =  {D'^,D~),  где  D"*" и  D~  — множества  базисных 
атомов,  и  Ј)+  r\D~  =  0 .  Содержательно,  D~^ —  это  факты,  которые  тре­
буется  добавить  в  модель,  а  D~  — удалить  из  нее.  Обновление  {D'^,D~) 

положительно,  если  D"  =  0.  Обновление  Д  =  {D^,D~)  выполнена  в 

интерпретации  I,  если  D'^  С  I  и  D^  П I  =  0.  Если  Ф — ЛП,  Д  — об­
новление,  то  Асс(Ф,Д)  — множество  моделей  Ф,  в  которых  выполнено 
Д. 

Пусть дана интерпретация  / .  Введем  на  множестве  интерпретаций  от­
ношение  частичного порядка  <•', которое характеризует  количество  изме­
нений  в интерпретации  относительно  / : 

< ^ = { ( / ь / 2 ) : / 1 П / Э / 2 П 7 } и 

U { ( / i , / 2 ) : / i n 7  =  7 2 n J  и  / i \ / C / 2 \ / } . 

Будем  называть  интерпретацию  /i  минимально  отклоняющейся  от  I  по 
отношению  к  Асс(Ф,Д),  если  / i  — минимальный  относительно  поряд­
ка  <'̂   элемент  Асс(Ф, Д).  Пусть  Q — логическая  формула  сигнатуры  Е. 
Определим  семантику  MM{I,A,Q):  yVtAt(/, Д,0)(Ф)  — это  множество 
минимально  отклоняющихся  от  /  по  отношению  к  Асс(Ф,Д)  интерпре­
таци1"1,  в  которых  истинна  0 .  Например,  если  Ф  =  {о  <— b,­^c},  1  —  0, 

Д  =  {{Ь],0)  и  0  =  ­>а,  то  Асс(Ф,Д)  =  {{а,Ъ],{Ь,с),{а,Ь,с}).  Из  них 
{а, 6}  и  {6, с}  являются  минимально  отклоняющимися  от  I,  и  только  в 
{6,с}  выполнено  0 .  Следовательно,  Л1Л^(/, Д,0)(Ф)  =  {{Ь,с}}. 



Для всякой семантики S  можно рассматривать две задачи:  S­совмест­

ность  и S­следование,  то  есть  имеет  ли  ЛП  Ф модель  в  S  («5(Ф)  ^  0),  я 

во всякой ли 6­мод,ели  ЛП  Ф выполнена логическая  формула  Ф (Ф Ь^  Ф). 
Мы будем исследовать сложность  этих задач для  семантик  MM{J,  Д,  9 ) , 
в  случае,  когда  формула  0  является  базисной.  Легко  доказать  (лемма 
3.1),  что  задачи  Л1Л^(/, Д, 0)­совместности  и  A^y4(/,  Д,в)­следования 
сводятся  к  отрицанию  друг  друга  за  полиномиальное  время. 

Если рассматривать  модели  I  ЛП  Ф как  состояния  базы данных  (БД), 
а  саму  Ф — как  ограничение  целостности,  то  проблема  MM{I,A,Q)­

совместности ЛП  Ф является  формализацией  следующей  задачи:  возмож­
но ли  выполнить  обновление  Д  БД  /  таким  образом,  чтобы  внести  в  нее 
как можно меньше изменений  (дополнительные  изменения могут потребо­
ваться  для  удовлетворения  ограничений  целостности),  и  чтобы  во  вновь 
полученном  состоянии  было  выполнено  условие  0 .  Ф \­MM{I,A,Q)  ^  озна­
чает, что любое «минимальное»  обновление при выполнении 0  приводит к 
выполнению Ф. В частности, если 0  =  1, то Ф ̂ мм{1,л,в)  '^  формализует, 
что любое  «минимальное»  обновление приводит  к  выполнению  Ф. 

В параграфе 3.3 мы исследуем  сложность задач ММ{1,  Д, 0)­совмест­
ности  и  yV(yM(/, Д,0)­следования  в  случае,  когда  сигнатура  зафиксиро­
вана.  В  пункте  3.3.1  приводится  конструкция,  позволяющая  доказывать 
нижние  оценки  сложности  этих  задач,  когда  ЛП  содержит  переменные  и 
сигнатура содержит хотя бы один двухместный предикатньш символ  (лем­
ма 3.4). В 3.3.2 мы оцениваем сложность построения инфляционного замы­
кания  множества  литералов  (лемма  3.5),  и предлагаем  алгоритм  построе­
ния  минимально  отклоняющейся  модели для  хорновских  ЛП,  с помощью 
которого мы получаем верхние оценки сложности задач  (лемма З.б). В ка­
честве следствия 3.6.1 получаем тест на  «минимальное отклонение»  одной 
интерпретации  от другой.  Пункты  3.3.3  и 3.3.4  посвящены  исследованию 
сложности  задач  для  хорновских  ЛП.  Как  показано,  сложность  меняет­
ся  в  зависимости  от  того,  допускаются  ли  удаления  в  обновлениях  или 
разрешены  только  вставки.  Пункт  3.3.3  посвящен  исследованию  задач, 
когда  обновления  положительны.  В  лемме  3.9  устанавливается  сложнос­
ти  задачи  Л4Л4(/, Д,0)­совместности  в  частном  случае,  когда  формула 
0  является  атомной.  В 3.3.4 мы  рассматриваем  задачу,  когда  обновления 
могут  быть  произвольными.  В  3.3.5  исследуется  сложность  в  самом  об­
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щем  случае.  Как  показано,  если  ЛП  не  является  хорновской  (в  т.ч.  если 
ЛП  является  нормальной),  то  сложность  не зависит  от  вида  обновления, 
Полученные  в  параграфе  3.3  результаты  о  сложности  представим  в  виде 
следующей  таблицы  (звездочкой  отмечены  результаты  полученные  ранее 
в  работах  Дехтяря,  Дпковского  и  Спиратоса^): 

Совместность  Следование 

Без  перем.  с  перем.  Без  перем.  С  перем. 

Ф хорн.,  Д  полож.  Р  R « ( N P )  Р  R«(NP) 

Ф — хори.  N P  sr  coNP  пГ 
Общий  случай  sr (*)  SI­ П2̂   (*)  пГ 

Rtf(NP)  — это  класс  множеств,  которые  сводятся  к  множествам  из  N P 
посредством табличной  сводимости.  Слол<ность, указанная в столбце  «без 
переменных»  относится  так  же  к  случаю,  когда  переменные  в ЛП  встре­
чаются,  но сигнатура  содерлспт  только  одноместные  предикатные  симво­
лы. Наличие переменных  существенно  влияет на сложность  задач,  только 
если  сигнатура  содержит  хотя  бы  один  двухместный  (или  большей  раз­
мерности)  предикатны?!  символ.  Как  видно  из  этой  таблицы,  за  полино­
миальное  время  обе  задачи  разрешимы,  если  ЛП  является  хорновской  и 
пропозициональной,  а из обновлений  разрешены  только вставки  (теорема 
3.8). Наличие хотя бы одного двухместного  предикатного  символа во всех 
случаях  повышает  сложность  задач  на  один  уровень  ПОЛИНОМИЕШЬНОЙ ие­
рархии  (теоремы  3.10,  3.12  и 3.13  соответственно).  Если  для  хорновскнх 
ЛП  разрешить  не только  вставки,  по  и  удаления,  то  сложность  возраста­
ет  еще  на  один  уровень  (теоремы  3.11  и  3.12).  Если  рассматривать  ЛП, 
в  которых  допускаются  отрицания,  например  нормальные  ЛП,  то  задачи 
относятся  ко  второму  уровню  полиномиальной  иерархии  для  пропозици­
ональных  ЛП  и  к  третьему  для  ЛП  общего  вида  (теорема  3.13). 

В параграфе  3.4 мы рассматриваем задачи ММ{1,  Д,  0)­совместности 
и Л4М(1,  Д, 0)­следования,  когда сигнатура  не фиксирована заранее  (те­

^Dekhtyar  М.,  Dikovsky  А.,  Spyratos  N.  On  Conservative  Enforced  Updates: 

Proceedings  of 4th  International  Conference,  LPNMR'97.  Dagstuhl  Castle, Germany,  LNCS 
1265  ­  1997  ­  pp.  244­257. 

Dekhtyar  M.,  Dikovsky  A.,  Spyratos  N.  On  Logically  Justified  Updates:  Proc.  of  the  1998 
Joint  International  Conference  and  Symposium on  Logic Programming. MIT  Press — 1998 — 
pp.  250­264. 
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орема 3.14). Естественно, что в данном случае имеет смысл  рассматривать 
только  ЛП,  содержащие  переменные.  Приведем  результаты  о  сложности, 
установленные  в 3.4: 

Совместность  Следование 

Ф — хорповская  ЕХР  ЕХР 

Общий случай  Е Р Р  прр 
Как видим, если сигнатура не фиксирована, то сложность  задач  по­преж­
нему  зависит от Нсшичия отрицаний в ЛП. Если ЛП  является  хорновской, 
то  обе  задачи  могут  быть  решены  за  экспоненциальное  время.  Если  в 
предложениях  ЛП допускаются  отрицания  (в том  числе для  нормальных 
ЛП)  сложность  повышается  до  Sf ^ ^  и  П^"^^  для  задач  совместности  и 
следования  соответственно. 

Глава  4: слолсность  совершенных  моделей  пропозицио­
нальных  логических  программ 

Семантика  совершенных моделей, веденная  Пжимусинским*,  прежде все­
го, интересна тем, что нормальная  ЛП  может  иметь  не более одной совер­
шенной  модели. Это позволяет  выбрать  из всего множества моделей одну, 
причем  достаточно  естественным  способом. 

Пусть дана ЛП  $.  Определим  отношения  :< и  <  на множестве  атомов. 
Пусть  из  предложений  Ф можно  построить  последовательность  следую­
щего  вида;  о  ­(­ ai(­')ai/3i,  aj  <­ Q2(­')a2/32,  . . . ,  а„  ­f­  a„+i(­.)6/9„+i,  где 
о, Oi , . . . , On, 6 — это атомы,  а,,  0i  — последовательности  литералов, а зна­
ки  отрицания, показанные  в  скобках, могут  отсутствовать.  В этом  случае 
а  ^  Ь по определению.  Если  в этой  последовательности  хотя  бы перед од­
ним  из  атомов  a i , . . .  ,о„, Ь стоит  показанный  в  скобках  знак  отрицания, 
то,  кроме  того,  а  <  Ь. Таким  образом,  •<  можно  рассматривать  как  от­
ношение  зависимости,  а  <  — немонотонной  зависимости.  С  интуитивной 
точки  зрения,  если  о  <  t» и  возникает  дилемма,  что  включить  в  модель: 
а  или  Ь, то  в  предпочтительнее  включать  а,  поскольку  о  «выводится»,  а 
b — «предполагается».  На этом  основано отношение  предпочтения  интер­
претаций:  /i<C/2  <^=i'  Vo €  /i  \  /з  ЭЬ Е /а  \  ­fi  а  <  Ь. Совершенная  модель 

^Przymusinski  Т.  Perfect  model  semantics:Proc.  Intern.  Conf. on  Logic  Programming­
1988  ­  pp.  1081­1096. 

12 



ЛП  Ф —  модель, для  которой  отсутствуют  более предпочтительные  моде­
ли.  Пусть,  например,  ЛП  Ф =  {а  ­f­  ­16}. Данная  логическая  программа 
имеет  три  модели:  Д  =  {а},  /г  =  {Ь}  и  /з  =  {а,Ь}.  По  определению  от­
ношения  <  имеем  а  <  b и  Ь  •Ј а.  Поэтому  hl^h  и  hi^h­  Как  видим, 
/ i  является  совершенной  моделью  ЛП  Ф. Заметим,  что  отношение  <С не 
является  антисимметричным,  поэтому  совершенных  моделей  может  и  не 
быть,  как,  например,  у  ЛП  {а  ­^  ~Ь,  Ь f­  ­^а].  Семантика  совершенных 
моделей  обозначается VSTZJ^. 

В  параграфе  4.3  мы  получаем  результат,  описывающий  структуру  со­
вершенной  модели.  Введем  отношение  эквивалентности  на  атомах:  а  =  6 
4=^  а  ^  b и b < а.  Совершенная  модель  может  быть  описана  следующим 
образом  (алгоритм  PERFCONS,  леммы  4.2  и  4.3).  Выберем  максималь­
ный  относительно  ­< класс  эквивалентности  атомов  Ei.  Выберем  Фх — 
множество  предложений  Ф,  содержащих  только  атомы  из  Bi.  Проверим, 
имеет ли Фх единственную  минимальную модель Ii.  Если нет — совершен­
ная модель  отсутствует.  Иначе выберем максимальный  класс  эквивалент­
ности  атомов  Е2  из  оставшихся.  Выберем  Фг — множество  предложений 
Ф,  содержащих  только  атомы  из  Ei  U Ј2­  Построим  Ф'^  из  Фг  заменой 
всех атомов  из  Ei  их  значениями  в  / j . Проверим,  имеет  ли  Ф'з единствен­
ную  минимальную  модель  /г­  Если  нет  — совершенная  людель  отсутст­
вует.  Иначе выберем  максимальный  класс эквивалентности  атомов  Е^  из 

оставшихся,  и  т.д.  Если  совершенная  модель  I  существует,  то I  =  \JIj. 

j 

Как  видим,  процедура  похожа  на  построение  модели  стратифицирован­
ной  ЛП  и  является  ее  обобщением.  Поскольку  задача  определения  того, 
имеет ли пропозициональная  ЛП единственную минимальную модель, мо­
жет  быть  решена  за  полиномиальное  время  с  NP­полным  оракулом,  то 
отсюда тривиально следует существование  алгоритма,  решающего  задачи 
Р^Т^^^­совместности и Ро 7?.^^­следования за полиномиальное время с N P ­
полным  оракулом,  то  есть  принадлежность  этих  задач  классу  Дз"  (лем­
ма  4.1, теорема  4.4).  Это  является  ответом  на  открытый  вопрос  работы 
Айтера  и  Готтлоба^,  являются  ли  задачи  Т­'^Т^.Т'­совместности  и  VETZT­

следования  для  нормальных  пропозициональных  ЛП  Б^^  и  Hf­полными 
соответственно  (в предположении, что полиномиальная иерархия не схло­

^Eiter  Т.,  Gottlob  G.  On  the  computational  cost  of  disjunctive  logic  programming: 

Prepositional  case  / /  AMAI,  15 — 1995  — pp.  289­323. 
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пывается). 
Далее, в параграфе 4.4 мы исследуем нижнюю границу слож:ности этих 

задач. Для этого мы вводим новый тип вычислительного устройства и свя­
занный  с ним  класс  сложности.  Вычислительное  устройство  — разновид­
ность  машины  Тьюринга  с оракулом,  часть  вопросов  которому  задавать 
«не рекомендуется», поскольку ответом на такие вопросы является  немед­
ленное  отвержение  входа.  Более  формально:  оракул  представлен  парой 
множеств  (А, В)  таких,  что  АГ\  В  =  0,  при  переходе  машины  Тьюрин­
га  в  вопросительное  состояние  ответ  будет  положительным,  если  вопрос 
X  Е  А,  отрицательным,  если  х  & В,  а,  если  а;  ^  А U В,  то  в  следующий 
люмент времени  машина переходит в заключительное отвергающее  состо­
яние. Класс сложности Ог — множества, распознаваемые такими  машина­
ми  Тьюринга  за  полиномиальное  время  с оракулом  (UMINSAT,SAT), 

то  есть  множество  «плохих»  вопросов  представлено  формулами,  имею­
щими  более  одной  минимальной  модели  (UMINSAT  — это  множество 
КНФ,  имеющих  в  точности  одну  минимальную  модель).  Из  определе­
ния  класса  Т>2  следует,  что  coNP  С  D2  С  Д^".  Мы  приводим  алгоритм 
PERFC0NS1,  который  решает  задачу  Р^Т^­^^­совместности  за  полиноми­
альное  время,  используя  оракул  (UMINSAT, SAT).  Следовательно,  за­
дача  P̂ 7?.Ĵ ­C0BMeCTH0CTH лежит  в  D2  (лемма  4.5).  Далее  доказываются 
две технические леммы о свойствах КНФ  (4.6 и 4.7), которые  используют­
ся  в доказательстве  Вз­трудности  задачи  'Р^7?,^'^­следования  (лемма  4.8). 
Основной результат последней части  — Р^7^/"­совместность  является  D2­
полной задачей, а Р^Т^^'^­следование  — соОг­полной  (теоремы 4.9  и 4.11). 

Глава  5: о  структуре  полных  множ;еств  для  NP  и  ЕХР 

Зафиксируем  нумерацию  вычислительных  устройств:  {Ш^  : г G ш).  Пусть 
t  — некоторая  функция —  ограничение  на  время  вычисления.  Марковская 

сложность  (сложность  распознавания)  множества  А  при  ограничении  t 

на  время  вычисления  — это  функция,  дающая  по  каждому  n e w  мини­
мальную  длину  |г|  номера  вычислительного  устройства  ШТ», которое  рас­
познает  начальный  отрезок  множества  А  длины  п  за время  t(la;|).  Колмо­

горовская  слоа/сность  (сложность  порождения)  множества  А  при  ограни­
чении  t  на  время  вычисления  — это функция, дающая  по  каждому  п  Е  и 

минимальную  длину  |г| номера  вычислительного  устройства  9Hi, которое 
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порождает  начальный  отрезок  характеристической  последовательности 
мнол<ества  А  длины  п  за  время  t(|n|),  не  используя  каких­либо  входных 
данных.  Аналогично  определяется  алгоритмическая  сложность  при  дру­
гих ограничениях на вычисления. Как известно, существуют  оптимальные 
нумерации вычислительных устройств, относительно которых  алгоритми­
ческая  сложность  минимальна  с точностью до  констант  при не более чем 
полиномиальном  ослаблении  ограничений  на  используемые  время  и  па­
мять.  Именно  aлгopит^пIчecкyю  сложность  относительно  таких  нумера­
ций  мы  и  будем  иметь  в  виду  в  дальнейшем  и  будем  обозначать  через 
М^  (л '" ' )  и  К^  (Л'^"')  марковскую  и  колмогоровскую  сложность  соот­
ветственно  начального  отрезка  множества  А  длины  п  при  ограничении, 
соответствующим  классу  сложности  Р. 

В  параграфе  5.2  мы  исследуем  нижнюю  границу  сложности  распоз­
навания  при  полиномиальном  ограничении  на  время  начальных  отрезков 
NP­трудных  по  Тьюрингу  множеств.  Мы  устанавливаем  (теорема  5.1), 
что для  любого  NP­трудного  по Тьюрингу  множества  А 

Д , / Р Ь ( П ) ^  >A:lglgn 

для  любого  к  для  бесконечно  кгаогих  п  (если  Р  yi  N P ) .  Это  означает, 
что  если  Р  7̂  N P ,  то  невозможно  найти  простой  алгоритм,  который  рас­
познавал бы некоторое NP­трудное  по Тьюрингу  множество  на достаточ­
но  большом  начальном  отрезке  за  полиномиальное  время  (именно  такое 
решение  задачи  является  практически  значимым).  В  качестве  следствия 
(5.1.1)  получаем, что никакое NP­трудное  по Тьюрингу  множество не мо­
жет  быть  «гиперунарным», то есть подмножеством  {2­̂   —  1 : п  G  со}­ Это 
является  ответом  на  открытый  вопрос  из  работы  Дехтяря®.  Таким  обра­
зом, NP­трудные  по Тьюрингу  множества  не могут  иметь очень  простую 
структуру.  Вопрос  об  усилении  этого  результата  — можно  ли  повысить 
нижнюю  границу  марковской  сложности  начальных  отрезков  длины  п 
NP­трудных  по Тьюрингу  множеств  до  klgn  (если  Р  ^  NP)  — оставлен 
открытым.  Этот  результат  является  естественным  дополнением  к  резуль­
татам  о структуре  NP­полных  и трудных  множеств  относительно  других 

^Дехтярь  М.И.  О  сводимости  к  «редким*  мнойкестеам  и  плотности  'NP­полных 

задач.  11 Автоматы,  алгорифмы,  языки.  Межвузовский  тематический  сборник.  — Ка­
линин,  1982  — ОС. 42­52. 
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сводимостей''. 
В  параграфе  5.3  мы  рассматриваем  верхнюю  границу  алгоритмичес­

кой  сложности  порождения  множеств,  к  которым  сводятся  проблемы  из 
Е Х Р  Г) ESPACE.  Этот  результат  является  усилением  результата  работы 
Бука  и Лютца^.  Основной  результат  (теорема  5.2,  следствие  5.2.2)  может 
быть  сформулирован  следующим  образом:  Пусть  V  — некоторый  класс 
сложности,  и  Е Х Р  П ESPACE  С р .  <''  —  произвольная  сводимость, не 
сильнее  <f„u|_2^  (сводимость  по  Тьюрингу  с  не более  чем  логарифми­
ческим  относительно  длины  входа  числом  вопросов  к  оракулу).  Пусть  А 

W.  В  — множества,  А  ЈV,  А  <Р В  и почти  для  всех  п 

/С^(В(" ' )  >n­p{\gn) 

для  некоторого полинома  р(п). Тогда существует редкое множество  S  и 
А  <Р S.  Это утверждение  усиливает  результат  Бука  и Лютца  следующем 
смысле: 

•  Мы рассматриваем произвольный класс  V  D ЕХРПЕЗРАСЕ,  вмес­
то  ESPACE. 

•  Верхняя  граница  алгоритмической  сложности  установлена  равной 
п  — p(lg п)  с произвольным  полиномом  р,  вместо  п — 2 Ign. 

•  Мы распространяем  результат на произвольную сводимость, не пре­

восходящую  <^  \n\­T  ' 15'̂ бсто ограниченной табличной  сводимости. 

В качестве следствия  (5.2.1) получаем,  что ЕХР­трудные  множества в 
смысле сводимости  <f  . „ i j .  не могут иметь сложность начального отрез­
ка длины  п  большую  п — p(lg п)  почти  для  всех  п  при  экспоненциальном 
ограничении  на  время  вычисления. 
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