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Résumé

Cet article porte sur la complexité du probléeme de
vérification de modele pour des opérateurs de révision
de bases de croyances. Nous poursuivons I'étude initiée
par Liberatore & Schaerf et introduisons deux nouveaux
opérateurs de révision de bases de croyances reposant
sur les sous-bases de croyances cohérentes de cardinalité
maximale. Nous établissons la complexité de ce probleme
pour divers opérateurs dans le cas de la logique propo-
sitionnelle et dans le cas du fragment de Horn.

Abstract

This paper deals with the complexity of model che-
cking for belief bases revision. We extend the study ini-
tiated by Liberatore & Schaerf and introduce two new
belief base revision operators stemming from consistent
subbases maximal with respect to cardinality. We esta-
blish the complexity of this problem for various operators
within the framework of propositional logic as well as in
the Horn fragment.

1 Introduction

La révision de croyances est une problématique
importante en intelligence artificielle. Dans de nom-
breuses situations un agent dispose d’informations in-
completes, imparfaites ou incertaines et il émet des
hypotheses qui peuvent étre contredites lors de 1'arri-
vée d’une nouvelle information considérée comme plus
fiable. L’opération de révision consiste alors a restau-
rer la cohérence en conservant la nouvelle information
tout en modifiant le moins possible les croyances ini-
tiales de I'agent. Ces principes ont été formalisés en
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termes de postulats (postulats AGM) [1] et de nom-
breux opérateurs ont été proposés dans la littérature,
qui sont classés selon deux points de vue, sémantique
[T11] et syntaxique.

D’un point de vue syntaxique, les croyances de
I’agent sont représentées par des bases de croyances,
c’est-a-dire des ensembles finis de formules proposi-
tionnelles. La plupart des approches reposent sur la
construction de sous-bases cohérentes maximales se-
lon différents criteres [9] 20} 17, B 12| 0L 2]. Hansson
a montré qu’il semble naturel de réviser des bases de
croyances définies explicitement et d’étendre ensuite
ces opérations a des ensembles de croyances en consi-
dérant la cloture déductive du résultat de la révision
[10]. C’est le point de vue que nous adoptons dans cet
article.

Concernant la complexité de la révision de
croyances, les premiers travaux [14 [6, 15, 4] ont porté
sur le probleme d’inférence. A partir d’'un ensemble
de croyances, d’une nouvelle information et d’une re-
quéte (une formule propositionnelle), le probléme d’in-
férence consiste a décider si la requéte est une consé-
quence logique de ’ensemble de croyances révisé par
la nouvelle information. Liberatore et Schaerf [I3] ont
ensuite considéré un autre probleme, qu’ils considerent
comme une tache plus basique, a savoir la vérification
de modele. Etant donné un ensemble de croyances et
une nouvelle information, il s’agit de décider si une in-
terprétation est un modele de ’ensemble de croyances
révisé par la nouvelle information. Bien que les pro-
blemes d’inférence et de vérification de modele soient
liés, les résultats de complexité pour le probleme de
vérification de modele ne s’obtiennent pas automati-
quement & partir de ceux du probléme d’inférence [13].

Liberatore & Shaerf [13] se sont concentrés sur les
opérateurs syntaxiques reposant sur des sous-bases co-



hérentes maximales selon I’inclusion ensembliste, en
particulier Popérateur de Ginsberg [9] et I'opérateur
Widtio [20]. Dans cet article, nous définissons un nou-
vel opérateur RSRW reposant sur des sous-bases co-
hérentes de cardinalité maximale, et sa généralisation
PRSRW a des bases de croyances stratifiées. Nous pré-
sentons tous ces opérateurs dans un cadre formel uni-
fié, puis nous étudions la complexité du probleme de
vérification de modele pour chacun d’entre eux, dans
le cas propositionnel ainsi que dans le cas du fragment
de Horn. Nous obtenons ainsi une vue synthétique de
I'impact des différentes stratégies et des différents cri-
teres de maximalité sur la complexité du probleme.

2 Préliminaires

2.1 Notations

Nous nous plagons dans le cadre de la logique propo-
sitionnelle. Nous rappelons qu’un littéral est un atome
(littéral positif) ou la négation d’un atome (littéral
négatif). Pour tout ensemble d’atomes A, on note
Lit(A) l'ensemble des littéraux construits & partir de
A. Une formule CNF est une conjonction de clauses.
Une clause est une disjonction de littéraux. Une clause
est dite de Horn si elle comporte au plus un littéral
positif. Une formule de Horn est une formule formée
par la conjonction de clauses de Horn. Soit ¢ une for-
mule, nous notons Mod(y) ’ensemble des modeles de
. Une formule 1 est une conséquence logique de ¢,
noté ¢ = 1, si Mod(¢) € Mod (%), et les deux formules
sont équivalentes, noté ¢ = 1, si Mod(p) = Mod(v)).
Nous notons Cn(p) ensemble des conséquences logi-
ques de ¢. Une théorie T est telle que T = Cn(T),
c’est-a~-dire que c’est un ensemble de formules déduc-
tivement clos.

Dans la suite, nous manipulons des bases de
croyances, c’est-a-dire des ensembles finis de formules
propositionnelles. Si B = {©1,¢2,...,¢n} est un tel
ensemble, on note A B la conjonction de ses formules
01 A2 A...Apy. Ainsi, étant donné une famille d’en-
sembles finis de formules W = {Bjy, ..., B,}, la nota-
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tion \/ /\ B; sera utilisée pour représenter \/ /\ ©.

i=1 i=1 pEB;

2.2 Classes de complexité

Les classes P et NP sont les classes des problemes dé-
cidables en temps polynomial déterministe, resp. non
déterministe ; la classe coNP est le complémentaire de
la classe NP [16]. Un oracle pour une classe A est un
algorithme qui peut donner instantanément la réponse
a un probleme de la classe A. Pour une classe de com-
plexité C, on notera C* la classe des problemes qui

peuvent étre résolus par un algorithme de la classe
C a condition que l'on puisse faire appel a un oracle
pour A. Stockmeyer définit inductivement la hiérar-
chie polynomiale, dont le premier niveau est constitué
des classes P, NP et coNP [I8]. Dans cette hiérarchie
nous utiliserons en particulier des classes du second ni-
veau, a savoir XoP = NPNP7 AP = PNP Nous utilise-
rons également la classe ©,P = PNPlog(m)] introduite
par Wagner dans [19] et qui constitue une sous classe
de A5P; les problemes de ©3P sont ceux de AsP qui
peuvent étre résolus en temps polynomial avec seule-
ment un nombre logarithmique d’appels a 'oracle de
NP.

3 Révision de bases de croyances

Un opérateur de révision syntaxique * prend en en-
trée une base de croyances B et une formule p re-
présentant une nouvelle information, et renvoie une
nouvelle base de croyances B x pu. Ces opérateurs sont
basés sur la recherche de W(B, u), 'ensemble des sous-
bases maximales de B cohérentes avec la nouvelle in-
formation p. Ils exploitent ensuite cet ensemble pour
définir la base de croyances révisée selon une certaine
stratégie. Nous distinguons deux stratégies. La pre-
miere considere toutes les sous-bases maximales aussi
plausibles les unes que les autres. La seconde repose
sur 'intersection des sous-bases maximales cohérentes,
c’est-a-dire ne retient que les informations qui ne sont
jamais remises en question.

Nous définissons deux opérateurs utilisant la cardi-
nalité comme critére de maximalité, RSRG et RSRW.
Dans de nombreuses applications le critere de cardina-
lité est utilisé car 'acquisition d’information est cou-
teuse. Par ailleurs, ’extension de RSRG aux ensembles
de croyances vérifie tous les postulats AGM [2]. Ces
deux opérateurs correspondent aux deux stratégies que
nous considérons, I'une prudente (RSRW), 'autre plus
permissive (RSRG).

Nous considérons l’ensemble des sous-bases co-
hérentes maximales par cardinalité, Wea,q(B, 1)
{B1 € B | AB1 £ —u et pour tout By C B tel que
|B1| < |Bz|, A B2 =~}

Les deux stratégies précédentes donnent alors lieu a
deux opérateurs RSRG [2] et RSRW/[Y] définis comme
suit :

B *rsrG 4= VB’GWr.m(B,u) A(B" UA{p}),
B *RSRW U = /\ mB’EWcant(B,u) B’ U {,U,}

Une interprétation m est un modele de la base de

1. La notation RSR provient de ’expression “Removed Sets
Revision” qualifiant les opérateurs basés sur le retrait du plus
petit nombre de formules de la base initiale [2]



croyances révisée, m |= B x p, si et seulement si m est
un modele de p et

— d’au moins un ensemble de Weq,4(B, 1), dans le
cas de RSRG,

— de chacune des formules apparaissant dans
toutes les sous-bases cohérentes maximales,
c’est-a~-dire dans tous les ensembles de
Weard(B, 1), dans le cas de RSRW.

Ces deux opérateurs sont analogues a 'opérateur de
Ginsberg, ¢, [9] et opérateur Widtio, *wiq, [20]. Ces
derniers utilisent ’inclusion ensembliste comme critere
de maximalité et considerent donc W (B, ) = {Bq C
B | A\ B: £ —p et pour tout By tel que By C Bs C B,
A\ B2 =}, au lieu de Wegrq. Ils sont définis par :

B p= \/B’EWg(B,M) N(B" U{n}),
B #ywia p = /\meewg(B,#)(B/ U {u}).

Les opérateurs RSRG et RSRW peuvent étre éten-
dus a des bases de croyances stratifiées. Une base de
croyances stratifiéee B = (951, ...,.5,) est donnée par
une partition de la base de croyances en strates .S;
(1 < i < n) représentant différentes priorités entre
formules.

Etant donné X C B un ensemble de formules,
nous définissons trace(X,B) par le n-uplet d’en-
tiers formé par : trace(X,B) = (| X N Si|,....|X N
Sp|). Lordre lexicographique usuel, noté <., sur
les traces fournit un nouveau critere de maximalité
pour les sous-bases cohérentes. Nous définissons 1’en-
semble des sous-bases cohérentes maximales selon ce
critére par Wegrdiez (B, 1) = {B1 C B | A By £ —u
et pour tout By C B tel que trace(Bi,B) <iex
trace(Ba, B), \ B2 |E —p}.

Observons que tous les éléments de Wegrdiesr (B, 1)
ont la méme trace, que nous noterons Tracemax (B, u).
De plus, on a Weardies (B, 1) € Wc(B, p). Les opé-
rateurs PRSRG [2] [3] et PRSRW sont alors définis

comme suit :

B #prsrG 1=V prew, . (B, NB U{n}),
B xprsrw p = /\ mB/ew (B,u) (B/ U {l‘})

Lorsqu’une base de croyances n’est pas stratifiée, la
cardinalité et la trace coincident et les opérateurs
PRSRG et PRSRW coincident alors respectivement
avec les opérateurs RSRG et RSRW.

cardlex

4 Complexité de la vérification de modele

Nous nous intéressons a la complexité du probleme
de vérification de modele défini comme suit :
Probléme : MODEL-CHECKING (x)
Instance : B une base de croyances, ¢ une
formule, m une interprétation

Question : m | Bx@?

Observons que tout modele de B xgsrg g est un
modele de Bxg p et a 'inverse tout modele de B yiq (4
est un modele de B *grsrw p-

Nous étudions successivement la complexité de ce

probleme selon la stratégie qui est utilisée.

4.1 Complexité pour les opérateurs *g,*rsrg et
*PRSRG

La complexité de ce probleme a été étudiée par Li-
beratore et Schaerf dans [I3] pour 'opérateur de Gins-
berg.

Théoréme 4.1 [13] MODEL-CHECKING (*g) est
coNP-complet dans le cas général de la logique pro-
positionnelle, et dans P dans le cas des formules de
Horn.

Ainsi, pour cet opérateur, la restriction a des for-
mules de Horn rend le probléme de la vérification de
modele traitable efficacement. Nous montrons dans le
théoreme suivant que quand le critere utilisé pour la
maximalité des sous-bases cohérentes est celui de la
cardinalité, la complexité dans le cas propositionnel
reste inchangée. En revanche, avec ce critere la res-
triction aux formules de Horn ne rend pas le probleme
plus facile a traiter.

Théoréme 4.2 MODEL-CHECKING (*RSRG ) et
MODEL-CHECKING (*prsrc,) sont  coNP-complets
dans le cas général de la logique propositionnelle,
ausst bien que dans le cas des formules de Horn.

Preuve Soit (B,u,m) ou B est une base
de croyances stratifiée, une instance de MODEL-
CHECKING (*prgRrG ). Si m n’est pas un modele de p,
alors m £ B *xprsre (- Sinon, un seul sous-ensemble
B’ de B est candidat & étre de trace maximale parmi
tous les sous-ensembles de B cohérents avec p ayant
m comme modele. Il s’agit de B = {a € B | m | a}.
Pour montrer que m & Bxprsrait, il suffit de montrer
que B’ n’est pas de trace maximale. Pour cela il suffit
de deviner un ensemble By C B et une interprétation
myo tels que mo = A(Bo U {u}) (et donc By U {u} est
cohérent) et trace(B’, B) <jey trace(By, B). Ces véri-
fications pouvant étre faites en temps polynomial, cela
prouve que MODEL-CHECKING (xprsra) (et a fortiori
MODEL-CHECKING (*rsra )) est dans coNP.
Montrons maintenant la coNP-difficulté de MODEL-
CHECKING(*gsrc) (et a fortiori celle de MODEL-
CHECKING (*prsrc)) dans le cas des formules de
Horn. Nous utilisons une réduction du probleme
MAX-INDEPENDENT-SET, défini ci-dessous et bien
connu pour étre NP-complet (voir par exemple [§]),
au complémentaire de MODEL-CHECKING (¥RSRG )-



MAX-INDEPENDENT-SET
Instance : G = (V,E) un graphe non
orienté, k un entier.

Existe-t-il dans G un stable de
taille supérieure ou égale a k,
c’est-ad-dire V! C V avec |V'| >
k, tel que pour tout couple de
sommets {z,y} € V"2 {z,y} &
E?

Probléme :

Question :

Soit G = (V, E) un graphe non orienté et k un en-
tier. A chaque sommet de G nous associons une va-
riable propositionnelle de méme nom, et nous considé-
rons U = {uq, ..., ux—1} un ensemble de k — 1 nouvelles
variables propositionnelles. Nous considérons alors B
une base de croyances, u une formule et m une inter-
prétation définies comme suit :

— B={(vi) |vi € V}U{(u;) | u; € U}
U{(=vi v ;) [ {vi,v;} € B}
U{(—v; V) |v; € Viu; e U

— p =setm = UU({s} ol s est une nouvelle
variable n’apparaissant pas dans B.

Montrons que G admet un stable de taille supérieure
ou égale & k si et seulement si m £ B *gsra [t

Observons que toute sous-base cohérente de B
est cohérente avec u, de plus il existe toujours une
sous-base cohérente de B de cardinalité maximale
qui contient toutes les clauses binaires. En effet s’il
manque une clause (—v; V —~w;) dans B, par maxi-
malité cela signifie que B contient a la fois v; et w;.
Puisque toutes les clauses binaires sont négatives, ’en-
semble B’ = BN {(—wv; V—w;)} \ {v;} est cohérent, de
meéme cardinalité que B et contient une clause binaire
de plus. Finalement un tel ensemble ne peut contenir
a la fois une clause unaire issue de V' et une issue de

U.

Supposons que G admet un stable W de taille su-
périeure ou égale a k. L'ensemble B’ = {(v;) | v; €
W} U {(_"Ui V _'Uj) | {’Ui, "Uj} € E} @] {(_"Ui \ _|’U,j) | v; €
V,uj € U} est alors cohérent (satisfait par l'interpré-
tation W). Puisque |W| > k, B’ prouve que ’ensemble
des clauses de B satisfaites par m n’est pas de cardi-
nalité maximale, ce qui prouve que m = B *rsra -

Réciproquement, conformément aux observations
faites ci-dessus, si G n’admet pas de stable de taille
supérieure ou égale a k, alors ensemble {(u;) | u; €
Uy U{(=v; V —o;) [ {vi, v} € E}YU{(=vi V —uy) | vi €
V,u; € U} est de cardinalité maximale. Or cet en-
semble est I’ensemble des clauses de B satisfaites par
m , et donc m |= B *rsgra -

4.2 Complexité pour les opérateurs *;q,*rsgrw €t
*PRSRW

Nous étudions maintenant la complexité des opéra-
teurs qui utilisent une stratégie plus prudente, a savoir
les opérateurs Widtio, RSRW et PRSRW. Dans le cas
propositionnel, la vérification de modéle pour ces opé-
rateurs se situe au deuxieme niveau de la hiérarchie
polynomiale.

Théoréme 4.3 [13] MODEL-CHECKING (*yiq) est
YoP-complet dans le cas général de la logique
propositionnelle.

A notre connaissance seul ce résultat était connu
jusqu’a présent, et en particulier la complexité exacte
de ce probleme dans le cas des formules de Horn était
encore une question ouverte. Nous répondons a cette
question en montrant que la restriction aux formules
de Horn fait descendre le probléme d’un niveau dans
la hiérarchie polynomiale.

Théoréme 4.4 MODEL-CHECKING (*yiq) est NP-

complet dans le cas des formules de Horn.

Preuve : Pour prouver que m | B xyiq b, il faut
montrer que pour tout o € B tel que m [~ «, il existe
B!, C B tel que B!, U{u} est cohérent et B/, U{u}U
{a} est incohérent (un tel ensemble peut étre complété
jusqu’a devenir maximal par inclusion).

Toutes les vérifications de cohérence sont exécu-
tables en temps polynomial quand les formules sont
de Horn. Il s’agit donc d’un probleme dans NP.

Dans un second temps, nous établissons la NP-
difficulté par réduction a partir du probleme PQ-
ABDUCTION défini comme suit et prouvé étre NP-
complet pour les formules de Horn par Creignou et
Zanuttini dans [5] :

Probléme : PQ-ABDUCTION

Instance : ¢ une formule de Horn, A =
{z1,...,2,} un ensemble de va-
riables tel que A C Var(y), q €
Var(p) \ A une variable.

Question : Existe-t-il un ensemble E C

Lit(A) tel que ¢ A \ E est satis-
faisable et ¢ A A\ E A —q est insa-
tisfaisable ?

Soit (¢, A,q) une instance du probleme PQ-
ABDUCTION. Supposons sans perte de généralité que
la formule de Horn ¢ A q est satisfaisable. Considérons
B un ensemble de clauses, u une formule et m une
interprétation, définis de la fagon suivante :

— B={(pANl)V-xy|leLit(A)} U{-gAxo}.

— U =Xp.



— Choisissons pour m une interprétation telle m =
pwNxoNg.
Remarquons que puisque ¢ est une formule de Horn
toutes les formules de B peuvent étre écrites comme
des formules de Horn.

Montrons qu’il existe £ C Lit(A) tel que p A AE
est satisfaisable et @ A \ E'A—q est insatisfaisable si et
seulement si m | B #yiq i, autrement dit, pour tout
«a € Btel que m [~ «, il existe B, C B tel que B'U{u}
est cohérent et B/, U {u} U {a} est incohérent.

Dans un premier temps considérons un ensemble
E C Lit(A) tel que ¢ A AE est satisfaisable et
@A N\ EA—q est insatisfaisable. Commengons par exa-
miner les formules a de B dont m n’est pas un modele.
Il y a deux cas possibles :

— Si @ = (=g A xp), prenons B, = {(p A1)V —xq |

le E}. Onaalors A(BLU{u}) =((pAANE)V
—2g) Axg. Cette formule est satisfaisable puisque
xo n’apparait ni dans ¢ ni dans F. En revanche,
AB, UA{py U{a}) = @ ANE Az A =g est
insatisfaisable.

— Sia=((¢Al)V-zg) pour un certain [. Si m &

a, alors m £ | puisque m = . Prenons alors
B!, ={(¢A-l)V—xo}. Puisque m |= ¢ et m =
(et donc m = —l), I'unique formule de B!, est
satisfaite par m, et donc B., U {u} est cohérent.
D’autre part, B, U{u}U{a} = {(pA-l)V-zo}U
{zo} U{(@ A1)V -z0} est incohérent.

On a donc montré que s’il existe un ensemble E C
Lit(A) tel que o A\ E est satisfaisable et o A\ EA—gq
est insatisfaisable, alors m = B #yiq p.

Réciproquement supposons que m |= B kyiq p. Au-
trement dit, supposons que pour tout o € B tel
que m = « il existe un sous ensemble B/, C B
tel que B/, U {u} est cohérent et B/ U {u} U {a}
est incohérent. Considérons @ = —¢ A xg et prenons
E={l|((¢Al)V-xg) € B,}. D'une part, observons
que p ANEANzy = A(BL,U{p}) et donc o AAE
est satisfaisable. D’autre part, p A AE A xg A g =
N(BL U{p}U{a}) et donc ¢ A A\ E A —q est insatis-
faisable.

Enfin, observons que la réduction est calculable en
temps polynomial. Le seul point critique est de choisir
m qui soit un modele de ¢. Or ¢ est une formule de
Horn. 11 est donc possible de trouver un modele de ¢
en temps polynomial. On a donc finalement bien dé-
montré que MODEL-CHECKING (#yiq) est NP-complet
dans le cas des formules de Horn.

Pour cette stratégie extrémement prudente, contrai-
rement a la stratégie précédente, considérer la cardi-
nalité comme critére de maximalité rend le probleme
dans le cas propositionnel plus facile, puisqu’il se si-
tue dans une sous-classe de YoP. En effet, nous obte-

nons les résultats suivants pour les problemes MODEL-
CHECKING (*grsrw ) €6 MODEL-CHECKING (¥pRSRW )-

Théoréme 4.5 Dans le cas général de la logique pro-
positionnelle,
— MODEL-CHECKING (*gsrw ) est dans O2P et est
coNP-difficile,
— MODEL-CHECKING (*prsgrw,) est dans AP et
est coNP-difficile.

Preuve : Commengons par établir I’appartenance de
MODEL-CHECKING (xgsrw) & la classe ©3P. Soit B
une base de croyances et p une formule. On note k42
la cardinalité maximale des sous-ensembles de B co-
hérents avec u. Pour décider si m est un modele de la
base révisée B*prsrw U, il faut vérifier que pour toutes
les formules o de B, dont I'interprétation m n’est pas
un modele, il existe au moins un sous-ensemble B/, de
B\ {a} cohérent avec p et de cardinalité égale & kpqz-
On peut donc utiliser ’algorithme suivant :

1. Vérifier que m = p
— sinon, on a m (= B *xgsrw M-
— si oui, continuer.

2. Calculer k-

3. — Pour tout a € B telle que m }= o, existe-t-
il un sous-ensemble B/, C B\ {a} tel que :
B!, U{u} est cohérent et |B| = kmax ?
— si oui, m ': B *RSRW M,
— SiIlOIl, m bé B *RSRW M.

Le calcul de k.. se fait par une recherche dicho-
tomique classique en posant des questions du type
“Eriste-t-il un sous-ensemble de B cohérent avec p et
de taille supérieure ou égale a k 27, et donc se fait par
un nombre logarithmique d’appels a un oracle NP.

La troisieme étape est réalisée en considérant toutes
les formules a@ € B en parallele, et donc requiert un
seul appel & un oracle NP (il suffit de deviner au plus
|B| couples (B, my) ou B, est un sous-ensemble de
B\{a} avec |B)| = kmaz, €t mq est une interprétation
telle que ma = A(BL U {1})):

Au total nous obtenons un algorithme polynomial
qui utilise un nombre logarithmique d’appels a un
oracle NP, ce qui prouve bien que le probleme MODEL-
CHECKING(*RSRw) est dans O,P.

Pour le probléeme MODEL-CHECKING (*prsrw ), l’al-
gorithme est similaire en considérant la trace au lieu
de la cardinalité. Le calcul de la trace des sous-bases
cohérentes maximale dans 'ordre lexicographique se
fait en calculant successivement (et non en parallele)
les composantes de cette trace strate par strate, par
des appels adaptatifs a un oracle NP. De ce fait le
nombre d’appels a 'oracle NP dépend du nombre de



strates de la base de croyances, ’algorithme prouve
alors ’appartenance du probléme a la classe AsP.
Pour les bornes inférieures il suffit de montrer que
MODEL-CHECKING (*gsrw) est coNP-difficile. Nous
utilisons une réduction a partir du probleme de l'in-
satisfaisabilité des formules propositionnelles. Etant
donné une formule ¢, considérons la base B = {@Ar},
la formule p = s et linterprétation m = {s} ou r et s
sont de nouvelles variables n’apparaissant pas dans .
Il est clair que Bxgsrw it = ¢/ATrAsou Bxpspw it = s
selon que ¢ est satisfaisable ou non. Ainsi ¢ est insatis-
faisable si et seulement si m |= Bxggrw pt. Cela prouve
la coNP-difficulté de MODEL-CHECKING (*rsrw )- |

I est a noter que les bornes inférieure et
supérieure de complexité obtenues pour MODEL-
CHECKING(*gsgrw) €t MODEL-CHECKING (*pRrSRw )
ne coincident pas et donc que la complexité exacte
de ces problemes reste ouverte. La complexité de ces
problémes quand ils sont restreints a des formules de
Horn est elle aussi ouverte.

Le tableau suivant récapitule les résultats de com-
plexité obtenus :

l Op. “ Log. prop. [ Horn ‘

Ginsberg || coNP-complet  [13| | P [I3, Th. 17]
Th. 1]

Widtio 3o P-complet 13| | NP-complet, Th. @
Th. 2]

RSRG coNP-complet, coNP-complet,
Th. Th.

RSRW dans ©3P, coNP- | dans ©2P, Th. @
difficile, Th.

PRSRG coNP-complet, coNP-complet,
Th. Th.

PRSRW || dans A2P, coNP- | dans AP, Th.
difficile, Th.

5 Travaux connexes

Il est bien connu que la révision de bases de
croyances et I'inférence non-monotone a partir d’une
base de croyances incohérente sont les deux faces d’une
méme piece [7]. En cas d’incohérence en présence d'une
nouvelle information, deux attitudes sont possibles :
soit réviser la base de croyances, soit définir une rela-
tion d’inférence non-monotone tolérant I'incohérence.
Dans [4] Cayrol, Lagasquie-Schiex et T. Schiex pré-
sentent une étude comparative de certaines relations
d’inférence syntaxique. Soit B une base de croyances,
< un pré-ordre total sur les formules de la base, et ¢
une formule propositionnelle, les relations d’inférence
sont définies de fagon synthétique par (B, <) |[~P'™ ¢
ou p € {T,INCL,LEX} représente le mécanisme

de sélection de sous bases maximales cohérentes, de
sous-bases maximales cohérentes préférées pour l'in-
clusion ensembliste ou de sous-bases maximales cohé-
rentes préférées pour 'ordre lexicographique respec-
tivement et m € {V,3, ARG} représente la stratégie
d’inférence, universelle, existentielle ou argumentative
respectivement. L’étude comparative du point de vue
de la complexité est présentée dans le cas proposition-
nel et le cas de Horn, cependant elle porte sur le pro-
bléme d’inférence et non sur le probléme de vérification
de modéle. Par ailleurs, la stratégie d’intersection de
sous-bases maximales cohérentes n’est pas envisagée.

6 Conclusion

Lorsque l'on s’intéresse aux opérateurs de révision
de bases de croyances syntaxiques, on peut jouer sur
deux parametres, le critere de maximalité des sous-
bases cohérentes et la stratégie pour exploiter les
sous-bases cohérentes maximales. Lorsque le critere
de maximalité est la cardinalité, nous avons rappelé
la définition de 'opérateur RSRG et nous avons dé-
fini un nouvel opérateur RSRW dont la stratégie re-
pose sur l'intersection des sous-bases cohérentes maxi-
males, puis nous les avons généralisés au cas de bases
de croyances stratifiées avec les opérateurs PRSRG et
PRSRW. Ces opérateurs sont les analogues des opé-
rateurs de Ginsberg et Widtio qui utilisent 'inclusion
ensembliste comme critere de maximalité.

D’une part nous avons d’abord établi la complexité
du probléme de vérification de modele pour 'opérateur
Widtio dans le cas du fragment de Horn, répondant
ainsi a une question laissée ouverte par Liberatore et
Schaerf [13].

D’autre part nous avons étudié dans quelle mesure
I'utilisation de la cardinalité comme critere de maxi-
malité de sous-bases maximales cohérentes (au lieu de
Iinclusion ensembliste) avait une influence sur la com-
plexité du probleme de vérification de modele. Lorsque
la stratégie considere toutes les sous-bases cohérentes
aussi plausibles les unes que les autres, 1'utilisation
de la cardinalité comme critere de maximalité n’a pas
d’influence sur la complexité du probleme de vérifica-
tion de modele dans le cas propositionnel. Cependant,
ce critere fait que la restriction aux formules de Horn
ne rend pas le probleme plus facile a traiter. En re-
vanche, lorsque la stratégie repose sur l'intersection
des sous-bases cohérentes maximales la complexité du
probleme de vérification de modele diminue.

Il semble alors assez naturel de s’interroger sur
I'impact de la cardinalité comme critére de maxima-
lité pour d’autres stratégies de révision de bases de
croyances, ce qui fera 1’objet de futurs travaux.
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