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Resumo

Apresenta-se neste trabalho a analise da complexidade de espaco do céalculo de resolu-
¢ao para K(;) proposto por Nalon e Dixon. Prova-se que este algoritmo, para o problema
de K(j)-validade, tem complexidade de espaco de pior caso, pelo menos, exponencial, isto
é, f(n) = Q(2™). Compara-se este resultado com a complexidade do algoritmo proposto
por Ladner para o mesmo problema. Duas técnicas sao sugeridas para uma melhora na
complexidade de espaco. Prova-se, para isso, que é possivel aplicar subsun¢ao proposici-
onal como parte do algoritmo baseado em resolugao para K.

Palavras-chave: Logica Modal, Complexidade de Algoritmos, Validade
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Abstract

In this work, the analysis of the K(;)’s resolution calculus space complexity proposed
by Nalon and Dixon is done. It is proved that this algorithm, for the K ;)-validity problem,
has, at least, exponencial worst case space complexity that is f(n) = ©Q(2"). The result
is compared with the algorithm’s complexity proposed for the same problem by Ladner.
For an improvement on the space’s complexity, two technics are suggested. For this, it
is proved that it is possible to apply propositional subsumption as part of the resolution
based calculus for Kj).

Keywords: Modal Logic, Complexity of Algorithms, Validity
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Capitulo 1

Introducao

Um dos problemas mais famosos em teoria de complexidade é o de satisfatibilidade de
uma formula logica proposicional (SAT). Isto porque Cook [Coo71]| provou que todos os
problemas que pertencem a classe de complexidade NP podem ser reduzidos polinomial-
mente a SAT definindo com isso a classe de complexidade NP-Dificil e NP-Completo.

O problema de decidir se uma formula logica é valida esté relacionado com SAT, pois
se uma formula ¢ é valida, entdo - nao é satisfativel [Tor04].

A légica modal tem sido cada vez mais usada por ter a capacidade de modelar aspec-
tos de sistemas computacionais complexos de uma forma bastante natural como o tempo,
o conhecimento, etc [FHMV95|. Por exemplo, é usada para modelar uma série de apli-
cagoes de sistemas distribuidos [FHMV95|. A vantagem é que se consegue verificar as
propriedades do sistema desenvolvido por meio de um provador de teoremas que analisa
esta modelagem. Acontece que para modelar diferentes aspectos de uma situacao talvez
seja necessario a combinacao de diferentes logicas modais. Uma das combinagdes mais
simples é a fusdo de logicas [GKWZ03|, onde os componentes sao independentemente axi-
omatizados. Isto significa que os célculos de prova para a linguagem combinada podem
potencialmente ser obtidos combinando os calculos para cada linguagem. No entanto, é
necessario garantir que as informagoes aplicaveis aos diferentes componentes sejam tra-
tadas corretamente e trocadas entre estes componentes. Além disso, pode ser possivel
a utilizacao de célculos com base em abordagens distintas para diferentes componentes,
tornando a concepgao de um célculo completo para a linguagem combinada uma tarefa
nao trivial [NDO7].

Para resolver esse problema, foi proposto um célculo que pode ser utilizado em dife-
rentes combinagoes de logica modal [NDQT]|, abrangendo um total de 16 familias de 16gicas
modais. No entanto, nao foi computada a complexidade de espaco ou de tempo para esses
calculos, afim de se verificar se sao algoritmos eficientes.

Por isso, esta monografia tem o objetivo de apresentar a andlise da complexidade de
espaco do calculo de resolucao para K(;y comparando o resultado com a complexidade do
algoritmo proposto por Richard E. Ladner, que é um algoritmo 6timo, em 1977 [LADT7].

1.1 Computabilidade

Nesta se¢@o apresenta-se alguns conceitos de computabilidade [Sip97] importantes para
o entendimento desta monografia.



1.1.1 MaAquina de Turing

As maquinas de Turing foram propostas por Alan Turing[Tur36] em 1936, tendo como
caracteristicas principais possuir memoria ilimitada de acesso irrestrito.

O modelo da maquina de Turing usa uma ou mais fitas de espaco infinito como memoria
ilimitada. Ela possui uma cabeca que pode ler e escrever simbolos e se mover sobre a fita.
No estado inicial, a fita estd preenchida somente pela cadeia de entrada e estd em branco
em todos os seus espacos de memoria nao preenchidos. Se a maquina precisar armazenar
alguma informacao, pode escrevé-la em algum espaco da fita. A maquina é capaz de ler
somente o conteiido apontado por sua cabeca. A maquina continua a computar até que
esteja em um estado de aceitacao ou de rejeicao. Nesse caso, a saida ¢ a palavra escrita
na fita. Se ela nao entrar em um desses estados ela continuard computando para sempre,
sem nunca parar.

Definicao 1 Uma mdquina de Turing é uma 7-upla (Q, X, 1,0, qo, Qaceitas Grejeita), 0nde
Q, X el sao todos conjuntos finitos:

Q, o conjunto de estados;

Y, o alfabeto de entrada;

I', o alfabeto da fita, onde X C T';

d 1 Q — {Qaceita> rejeita} X I' = Q x I' x {L, R}, a fungao de transi¢ao;
qo € Q, o estado inicial;

Qaceita € @, 0 estado de aceitagao;

SN R )

Qrejeita € Q, 0 estado de rejeigao.

Uma maquina de Turing M = (Q, X, T, 4, qo, Gaceita> Qrejeita) funciona da seguinte forma.
Primeiro M recebe uma entrada w = wiws...w,, € X* nas células da sua fita; o restante
da fita fica em branco, representado pelo simbolo L € I' e U &€ 3. A cabeca inicia na
célula de w;. A computacao segue de acordo com as regras da funcao de transicao 9,
possivelmente provocando mudancas no seu estado atual, no conteiido das células da fita
e na posicao da cabeca da maquina. A computacao continua até que a méaquina alcance
algum estado de aceitacao ou rejeicao, onde a maquina para. Se nunca se chegar nesses
estados, M nunca ird parar.

Definicao 2 Configurag¢ao da Mdquina de Turing: Para um estado q e duas palavras
u e v sobre o alfabeto da fita I' escrevemos uqu para a configuracao onde o estado atual
€ q, o contetdo da fita é u e v, e a localizacao atual da cabeca € o primeiro simbolo de v.
A fita contém apenas espacos em branco a partir do iltimo simbolo de v.

Definicao 3 Dada uma mdquina de Turing M e uma palavra w € ¥*, dizemos que M
aceita w se a sequéncia de configuracoes de M a partir de gowl alcanca Quceita-

Definicao 4 Dada uma mdquina de Turing M, a linguagem de M é:

LM)=A{w| M aceita w}.



Definicao 5 Dizemos que uma mdquina de Turing M decide L, se M sempre para e
L(M)=L.

Definigao 6 Dizemos que uma mdquina de Turing M aceita L, se L(M) = L, mas M
pode nao parar quando w & L.

1.2 Complexidade de Algoritmo

Apresenta-se nesta segdo os principais conceitos da teoria de complexidade [CLRS02,
Pap94] que serdo usados como fundamento para a andlise da complexidade do calculo
estudado por este trabalho.

1.2.1 Notacao Assintoética

Como o tempo e o espago exato de execugao de um algoritmo frequentemente é uma
expressao complexa, em geral apenas o estimamos. Uma forma conveniente de estimativa
chama-se andlise assintotica que busca definir o tempo e o espago gasto no algoritmo
quando este é executado sobre uma entrada.

A notacgao assintotica representa a informacao sobre a relacao de crescimento assinto-
tico entre duas fungoes, para um valor de entrada n.

Definicao 7 Fung¢oes monotonicamente crescentes: sdao funcoes que, a partir de
certo ponto, sao sempre nao decrescentes, ou seja:

Ine(n. <n<m= f(n) < f(m)).

Definicao 8 Limitante Assintotico Superior: Para uma dada funcao g, denotamos
por O(g) o conjunto de fungoes tal que:

O(g) ={f :3e>0eInyg >0 tal que Vn > ny,0 < f(n) < cg(n)}.
Para declarar que f(n) € O(g(n)), a sintaxe que normalmente se utiliza ¢ f = O(g). O

Limitante Assintotico Superior é conhecido como Cota Superior e é o mesmo que dizer
que a funcao f tem um crescimento assintético menor ou igual que a funcao g.

Definicao 9 Limaite Assintotico Inferior: Para uma dada funcdao g, denotamos por
Q(g) o conjunto de funcoes tal que:

Q(g) ={f :3c>0e 3Ing >0 tal que Vn > ng,0 < cg(n) < f(n)}.

Para declarar que f(n) € Q(g(n)), a sintaxe normalmente utilizada é f = Q(g). O
Limitante Assint6tico Inferior é conhecido como Cota Inferior e é o mesmo que dizer que
a fungdo f tem um crescimento assintético maior ou igual que a funcao g.

Definicao 10 Equivaléncia Assintotica: Para uma dada funcao g, denotamos por
©(g) o conjunto de funcées tal que:



O(g){f : 3c1 > 0,3ce > 0 e Ing > 0 tal que Yn > ng,0 < c19(n) < f(n) < cag(n)}.

Para declarar que f(n) € ©(g(n)), a sintaxe normalmente utilizada é f = ©(g). Equiva-
léncia Assintotica é o mesmo que dizer que ambas as fun¢oes tem o mesmo crescimento
assintotico.

Definicdo 11 Algoritmo Otimo: Dado um problema P e um algoritmo A que resolve
P, dizemos que A € um algoritmo dtimo de P, se fa = O(g(n)) e Q(g(n)) € cota inferior
para P, onde fa € a funcao de custo de tempo ou de espaco de A.

Intuitivamente, um algoritmo 6timo é aquele que apresenta a menor complexidade
dentre todos aqueles que resolvem o mesmo problema.

1.2.2 Classes de Complexidade

Uma classe de complexidade é um conjunto de problemas, cuja pertinéncia é deter-
minada por uma medida de complexidade, como o tempo de execucao ou o espaco de
memoria utilizado.

Tempo e espaco sao duas das mais importantes consideracoes quando buscamos solu-
coes praticas para problemas computacionais.

Definigao 12 Classe P: Um problema A pertence a classe P se existe um algoritmo
B que resolve o problema A, tal que, fz = O(n*),k € N, em uma mdquina de Turing
deterministica.

A classe P desempenha um papel importante na teoria de complexidade, pois a classe
P ¢ invariante para todos os modelos de computagao que sao polinomialmente equivalentes
a méquina de Turing deterministica de uma tnica fita e corresponde aproximadamente &
classe de problemas que sao soluveis realisticamente em um computador.

Definicao 13 Classe NP: Um problema A pertence a classe NP se existe um algoritmo
B que resolve o problema A, tal que, fz = O(n*),k € N, em uma mdquina de Turing
nao-deterministica.

Definicao 14 Redutibilidade: Uma linguagem L, € redutivel em tempo ou espaco po-
linomial a uma linguagem Ly, o que se escreve como Ly <, Ly, Se existe uma fungao
computdvel de tempo ou espaco polinomial f : X* — ¥* tal que, Vo € X" 0 € L1 —
f(ZL‘) S ﬁg.

Intuitivamente, um problema A pode ser reduzido a outro problema B se qualquer
instancia de A pode ser transformada em tempo polinomial para uma instancia de B, cuja
solucao fornece uma solucao para a instancia de A. As reducoes de tempo polinomial nos
permitem mostrar que um problema é pelo menos tao dificil quanto outro.

Outra medida de custo computacional é o espaco. A seguir apresentamos as definicoes
das classes de complexidade referentes a espaco, que serao utilizadas neste trabalho.

Definicao 15 Classe PSPACE: Um problema A pertence a classe PSPACE se A
possui uma cota superior de espaco O(nk),k: € N, ou seja, se existe um algoritmo que
ocupa espaco polinomial para A.



Definicao 16 Classe NPSPACE: Um problema A pertence a classe NPSPACE se
A pode ser decidida por uma mdquina de Turing nao-deterministica de complezidade de
espago de pior caso O(n*), k € N.

Pelo teorema de Savitch [Sip97] sabemos que SPACE(f) C NSPACE(f?), para
qualquer fun¢ao f(n) > logn. Deste teorema, deduz-se que PSPACE(f) = NPS-
PACE(f).



Capitulo 2

Logica Modal Proposicional

Nesta se¢do, apresentaremos os principais conceitos de logica modal[ND0O7, [HCO1),
Che80] necessario ao entendimento deste trabalho..

2.1 Logica Modal K

A classe da logica modal mais basica é K(y), pois possui apenas o axioma da distri-
buicao mais conhecido como axioma K e tem apenas um agente.

Axioma K: O(p = ¢) = (Op = Og)
2.1.1 Sintaxe
As féormulas modais sao construidas a partir dos seguintes simbolos logicos:

e Simbolos proposicionais: P = {p,q, 7, ..., p1,q1, 71, --- };

Operadores classicos: {—,V, A\, =, < };

Operadores modais: {{J, O};

Constantes logicas: {true, false}.

A diferenca entre uma logica modal e uma logica classica sao os operadores modais,
conhecidos como operador de necessidade ([(J) e operador de possibilidade (¢).

Definigao 17 O conjunto de formulas bem-formadas de Kq), WFF ,,, € dado pelo se-
guinte conjunto de regras:

true € WFFK(D;

Sep € P, entiop € WEFk

Se p € WFFk, , entao ~p € WFF

Se p, ) € WEFk,,, , entdo (p N) € WEFg,;
Sep € WEF , entao Up € WFF .



Os parénteses podem ser omitidos caso a leitura nao seja ambigua. A ordem de
precedéncia de operadores é

_\7 D? /\7 \/
Definicao 18 Um literal ¢ um simbolo proposicional ou sua negacao.

Definicao 19 Um literal modal é Ul ou LI, onde [ é um literal.

2.1.2 Semantica

A semantica de K(;) é definida por meio de uma estrutura de Kripke.
Definicao 20 Uma estrutura de Kripke M ¢é uma tripla M = (W, R, m), onde:

e W € o conjuntos dos mundos da estrutura de Kripke, com um mundo distinto sq e

W £0.
e R ¢ o conjunto das relacoes entre os mundos.

e m ¢ a funcao de avaliacao dos simbolos em cada mundo.

Os elementos do conjunto R sdo duplas (xg, 1), sendo zg,x; € W, sendo por isso
RCWxW.

A relagao m: W x P — {V, F'} & uma interpretacdo associada a estrutura de Kripke.

A satisfatibilidade de uma féormula é definida em termos da relacao F. Nos escrevemos
(M, w) F ¢ para expressar que @ é satisfeita no mundo w na estrutura de Kripke M.

Definicao 21 A relagao de satisfatibilidade de uma formula é definida da sequinte forma:

F o, se e somente se, m(w)(p) =V, para ¢ € P;

,w) E A, se e somente se, (M,w) F ¢ e (M,w) FE 1,

,w) EOp, se e somente se, para todo w' tal que wRwW', nds temos que (M, w') E

1. (M, w)
2. (M, w)
3. (M,w) E —p, se e somente se, (M, w) ¥ p;
4. (M, w)
5. (M, w)

As formulas false, ¢ V ¢, Q¢ e ¢ = 1 sao introduzidas pelas abreviagoes usuais:
—true, ~(—p A =), =O-p e -y V 1, respectivamente.

Definicao 22 Uma formula ¢ é satisfativel em uma estrutura de Kripke M =
(W, R,m) se é satisfeita no mundo sy de M, ou seja, (M, sy) E .

Definicao 23 Uma formula ¢ € satisfativel se existe uma estrutura de Kripke M =
(W, R, ) se € satisfeita no mundo so de M, ou seja, (M, so) E ¢.

Definicao 24 Uma formula ¢ € vdlida se é satisfativel em todas as estruturas de Kripke,

ou seja VM, M = (W, R,x),(M,sg) F .



2.2 Forma Normal Separada para K

Qualquer formula da linguagem K(;) pode ser transformada para a Forma Normal
Separada para Logica Modal (SN Fi) [NDO6]. Uma formula em (SN Fg ) é uma conjuncao
de clausulas, que sao satisfeitas em todos os estados, todos os mundos, tendo a forma geral:

0\ A
onde A; é uma clausula e (J* é o operador universal, formalmente definido por (M, s) |=
0% se e somente se, (M, s) E ¢ e para todos os (s,s") € R, (M,s") = O*p, onde M é
uma, estrutura de Kripke.

E também introduzida a constante start para representar o mundo inicial. Formal-
mente temos que, para uma estrutura de Kripke M:

(M, s) E start, se e somente se, s = s

As clausulas estardao em uma destas formas:
Clausulas iniciais:

start = \T/ ly

b=1
Clausulas de literais: i
true = \/ ly
b=1
Clausulas modais positivas:
I'= 0l
Clausulas modais negativas:
I'= =01

onde [, I e [, sao literais.

2.2.1 Transformagao para (SN Fy)

A transformacao de uma formula ¢ € K(;) usa a técnica de renomeacao [ND06]. Uma
transformacao de ¢ para (SN Fk) é baseada nas regras de traducdo apresentadas abaixo,
sendo x,y novos simbolos proposicionais.

To(p) = (O (start = z)) A7 (O (x = ¢))
7 (O0(x = ——A)) = (0 (x = A))
(02 = (AAB))) =n(0(x = A) A (O0(z = B))

n(0(x = (A= B))) = n(0"(x = ~AV B))



71(0%(x = (A A B))) = (¥ (z = ~AV =B))
7(0(x = (A= B))) = n(0*(z = A)) A7(0"(z = —B))
71(0(x = —(AV B))) = 7 (F(z = ~A)) A7y (0(z = —~B))
n((z = 0A)) = n (0% (z = Oy)) A (07 (y = A))
n(0*(z = —04)) = n(00"(z = ~0-y)) An (0 (y = ~4))

n(O0(x=DVA)=n@=DVy)AnOy=A))

onde A e B nao sao literais. Além disso, ndao pode haver implicacdo ou negacao de
conjunc¢ao como operador principal.

(0% =DV (D' = D"))=n(0x= DV-DVvD")
7(0%z = DV ~(D' AD"))=n(0x= DV-DV-D")

(02 = D)) = n(O*(true = -z vV D))

se D for disjuncao de literais e

n(O0%(z = D)) =n(O0(x = D))

se D for um literal modal.

Esta transformacao preserva a satisfatibilidade da féormula ¢, como mostrado em
INDO6].



Capitulo 3

Analise do Algoritmo de Resolucao
para K (1)

Neste capitulo, iremos apresentar a analise de complexidade para o algoritmo de K-
validade baseado em resolucao [NDO7, Rob65].

Dada uma formula da logica modal ¢ decide-se se ¢ é uma féormula valida em Ky,
tendo como entrada —p € SN Fk, aplicando-se as regras de inferéncia até que true =
false ou start = false sejam geradas (neste caso, ¢ é valida) ou nao se possa aplicar
mais nenhuma regra de inferéncia (neste caso, ¢ nao é valida). As provas de terminagao,
corretude e completude deste calculo e maiores detalhes se encontram em [NDOQT].

No que se segue, a apresentagao em [NDO7| foi adaptada para o caso de um unico
agente.

3.1 Regras de Inferéncia para K

Iremos apresentar as regras de inferéncia em dois grupos, as regras classicas de reso-
lucao proposicional e as regras de resolucao modal. Sejam [,1’,[;, [, literais, i € N e D, D’
disjuncao de literais.

Resolucao de literais. Esta regra corresponde & resolucao classica aplicada a parte
proposicional da l6gica. Uma clausula inicial pode ser resolvida com uma cliausula literal
ou uma clausula inicial (IRES1 e IRES2). Clausulas de literais podem ser resolvidas entre
si (LRES):

[IRES1] O*(true=-D V) [IRES2]| O*(start = D V1) [LRES| O*(true= D V1)
O*(start = D' Vv —l) O*(start = D' Vv —l) O*(true = D' Vv —l)
O*(start =D v D’) O*(start =D v D’) O*(true= D Vv D’)

Resolucao Modal. Estas regras sao aplicadas entre as clausulas que se referem a um
mesmo contexto, isto é, elas devem se referir ao mesmo agente. As regras de inferéncia
modal sao:

10



[MRES] O = 0O)
O = -01) |[GEN3]  O*(l'h = O-h)
O*(true = =V =l') :
Oy, = 0O=ly)
|GEN2] Oy = 0Oh) O = =0~
Oy = O=ly) O*(true = L V...Vi,)
O('s = —0O-ly) O*(true = 'y v...v=l, V-l
[(*(true = -’y vV —l'y v =lls)
[GEN1] O, = O-h)
O (', = 0O=lp)
0" = -0xI)
[*(true = V...V, V-l
O*(true = 'y V...Vl Vv=l)

Simplificagao. Noés assumimos a simplificacao padrao para a logica classica para deixar
as clausulas as mais simples possiveis. Por exemplo, D V [V [ deve ser simplificado e
reescrito como D V [.

Abaixo, a aplicacao de uma regra de inferéncia sera indicado por [c, ¢a, ..., ¢y, R], em
que R é o nome da regra de inferéncia e cada ¢;, 1 < i < n, é o nimero da clausula usada
para aplicacao da regra.

3.2 Anailise de Pior Caso da Complexidade de Espaco
do Algoritmo Proposto para K

Teorema 1 A complexidade de espaco de pior caso f(n) para o algoritmo de wvalidade
para Ky [NDO7] € pelo menos exponencial, isto é, f(n) = Q(2"), sendo O(n) o mimero
de cldusulas na entrada.

Prova:

A prova serd apresentada por meio de um exemplo que gera Q2(2") cldusulas com O(n)
cldusulas de entrada.

O cdlculo decide se a formula modal ¢ € uma formula vdlida. Para isto, temos como
entrada —p € SNFy. Seja a transformagao de —p dada pelo seguinte conjunto de
clausulas:
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N° Cldausula

(1) D*(% = O-¢1)

(2) O*(—p1 = O-1)

(3) (2 = Ogo)

(4) O (—py = O-gy)

(5) O*(p3 = O-p3)

(6) D*(WPS = O-3)
(2-n—3) D*(son 1 = O-¢n_1)
(2 n— 2) D*(_'Qpn 1= U= 1)
2n—1) (0 = )
2-n) (S = )
(2-n+1) D*(true:Mpl\/gog\/gog\/ Vo1V o)

Neste exemplo, estamos considerando a ocorréncia de n simbolos proposicionais. A
entrada € baseada no nimero de cldusulas. Como temos 2-n+1 cldusulas este é o espaco
ocupado pela entrada.

Podemos aplicar 2" — 1 vezes a regra [GEN1] obtendo formulas diferentes que nao
podem ser simplificadas. O resultado serd:

Ne Cldusula

(2-n+2) O*(true = =1 Vo V@3V ... Vo1V ©n)
(2-n+3) O*(true = =1 V=02 V3V ... V o1 V op)
(

2-n+4) O*(true = =1 Voo Vo3V .o Vo1 V op)

(2-n+2"—1) O (true = =1 V —po V 23 V.o V 20,1V @y)
(2-n+2") O*(true = =1 V =ps V 23 V... V 29,1 V —9,)

Com isso ocupamos na memdria 2 -n + 2" cldusulas, ou seja, f(n) = Q(2").
O

3.3 Comparacao de Resultados

Para o problema de K(y)-validade Ladner [LADT7| apresentou um algoritmo com com-
plexidade de espago g(n) = O(n?) e mostrou pela primeira vez que o problema pertence
a classe PSPACE.

A comparagao da complexidade de espaco do algoritmo proposto por Nalon e Dixon
INDO7] e do algoritmo proposto por Ladner mostra que aquele algoritmo ocupa muito
mais espaco que o ideal, principalmente por este ter complexidade de espaco polinomial
e aquele ter complexidade de espago exponencial.

No entanto, sugerem-se adiante duas técnicas que tentam otimizar o espaco para o
célculo apresentado em [NDOT|.A ideia consiste em propor uma ordem na aplicagao das
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regras de inferéncia e retirar da memoria clausulas desnecessarias diminuindo o espaco
consumido.

3.4 Sugestoes de Técnicas de Otimizacao de Espaco
para o Calculo de Resolucao

Conforme visto no Teorema |1, o calculo baseado em resolucao para validade em K
pode gerar um grande ntimero de clausulas, mesmo tendo poucas cladusulas de entrada.
Observa-se, por exemplo, que pode haver informagao redundantes e que o nimero de
clausulas geradas pode ser influenciado pela ordem de aplicacao das regras de inferéncia.
No que segue faremos sugestoes para lidar com ambos os problemas.

3.4.1 Subsuncao

Para resolver a primeira questao levantada,ou seja, a de redundancia de informacoes,
usaremos subsuncao que nos permite excluir da memoria clausulas que nao colaboram para
se encontrar uma contradi¢cao, na presenca de outras clausulas. Utilizaremos o seguinte
resultado apresentado em [NCW95).

Teorema 2 Subsuncao Proposicional: Seja X um conjunto de clausulas proposicio-
nais. Sejam C e D clausulas tais que C,D € ¥ e C = D. X € satisfativel, se e somente
se, X — {D} € satisfativel.

Mostra-se abaixo que é possivel aplicar subsuncao proposicional em K.

Lema 1 Seja X C SNFx um conjunto de cldusulas. Sejam C e D clausulas literais tais
que C;D € ¥ e C = D. ¥ € satisfativel, se ¥ — {D} for satisfativel.

Prova:

Como C' e D sao cldusulas literais quaisquer, entao:
D =true = o1 VpaVsV..Ve,_1Ve,
C=true =PV VY3V ...V Y1 V Uy,

Como pela defini¢ao do problema C |= D entao C' C D, portanto m < n.

Tem-se por hipdtese que X € satisfativel. Para facilitar a compreensdo da prova se
separard o demonstracao em casos:

1. Nao se conseque aplicar nenhuma regra de resolucao em D, ou se conseque apli-
car apenas regras de resolugdo proposicional em D, ou seja, [IRES1], [IRES2] ou
[LRES]:

Neste caso se pode aplicar o teorema de subsunc¢ao proposicional, sendo assim ¥ —
{D} ¢ satisfativel.
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2. Consegue-se aplicar a regra de resolu¢ao modal [GEN3] em D, mas a cldusula gerada
pela aplicacao da regra Dy nao se conseque aplicar a regra [GEN1] ou [GENSJ:

Neste caso o fato de se poder aplicar [GEN3] em D necessita que as sequintes cldu-
sulas necessariamente tem de pertencer a X:

N° Clausula
(1) D*(ll = D_|Q01)
(2) D*(lg = |:|_|(,02)
(3) D*(lg = |:|_|Q03)
(n—1) O (L1 = U=n-1)
(n) 0 (L, = O=py)
(n+1) O* (L1 = —0Ok)
Aplicando a regra [D,1,2,...,n,n+ 1, GEN3] geraremos uma nova clausula:

Dy =true= -l V-l V=alsV ...V =l V-l, V _\ln+1

e definimos:

=X uUD

No entanto, como a clausula C C D, entao podemos aplicar a regra

(Ct1,02, o by oGty Uy Gmt1, GEN3|, sendo 1 < i; < n, gerando como resul-
tado uma nova cldusula:

Cl =true = 1V loVats V...V b, 1 ValyV atner =

true = _'li1 V _'lig V _|li3 V..V _|l7;m_1 V _'lim V ﬁlim#—l C Dy

e definimos

Y=x'uc

Como Cy C Dy tem-se que Cy = D;.

Como nao se conseque aplicar mais nenhuma regra de resolucao em D e talvez
apenas regras proposicionais em Dy vamos para o caso 1 da nossa demonstracao.
Com isso mostramos que X' —{D} —{D,} = X — {D} U {C\} ¢ satisfativel.
Como Cy € resultado da aplicagao de [C.i1,i2,...,%5, ... %m—1,bm, imt1, GEN3],
sendo 1 <i; <n, entdo X — {D} € satisfativel.
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3. Consegue-se aplicar a regra de resolu¢ao modal [GEN1] em D, mas a cldusula gerada
pela aplicacao da regra Dy nao se conseque aplicar a regra [GEN1] ou [GENS] :

Neste caso o fato de se poder aplicar [GEN1] em D faz com que as sequintes cldusulas
necessariamente tem de pertencer a X:

N° Clausula
(1) O (1, = O=¢y)
(2) D*(lg = D_|Q02)
(3) D*(lg = |:|_|Q03)
(n—1) O (ln—1 = O-pn-1)
(n) (1, = —Opy)
Aplicando a regra [D,1,2,...,n, GEN1] geraremos uma nova cliusula:

D =true = -y V-l VvV _'l3 V..V=al,_1V-l,

e definimos:

=X uD

No entanto, como a cldusula C C D, entdo podemos aplicar a regra [GEN1] ou
|GENS| na clausula C' gerando como resultado uma nova cldusula:

(a) Se p, € C, entdo se pode aplicar a regra [C, iy, i, ... 15, ... im—1,im, GEN1],
sendo 1 < 1; < n, gerando como resultado uma nova clausula:

Cl =true = -1 Vta V-t V...V 2l V i, =

true = _|li1 V _|ll'2 V _|li3 V..V _|li7n71 V ﬁlim Cc D

Sendo entao:

st=xtuc

Como Cy C Dy tem-se que Cy = Dy.

Como nao se conseque aplicar mais nenhuma regra de resolucao em D e talvez
apenas regras proposicionais em Dy vai-se para o caso 1 da nossa demonstra-
¢ao. Com isso mostramos que X' —{D}—{D,} = X —{D}U{C4} € satisfativel.
Como Cy e resultado da aplicacao de [C,i1, 49, ...,05, ... dm—1,im, GEN1], en-
tao ¥ — {D} € satisfativel.
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(b) Se ¢, ¢ C, entao pode-se aplicar a regra [C,iy,ia, ... 05, ..., lm—1,im, GEN3]
gerando como resultado uma nova clausula:

Ci = true = =ty V <ty V =ty V...V itV by,

= true = _‘lil V ﬁliQ vV _‘lig V..V _'lim—1 V _‘lim C Dy

e definimos:

st=xtuc

Como Cy C Dy tem-se que Cy = Dy e m < n.

Como nao se consegue aplicar mais nenhuma regra de resolu¢ao em D e talvez
apenas regras proposicionais em Dy vai-se para o caso 1 da nossa demonstra-
¢io. Com isso mostra-se que X' —{D} —{D,} = L —{D}U{C\} € satisfativel.
Como C e resultado da aplicagio de [C,iy,1dz,...,%5, ..., Im—1,%m, GEN3|, en-
tao ¥ — {D} ¢ satisfativel.

4. Consegue-se aplicar a regra de resolucdo modal [GEN1] ou [GEN3] em D, a cldusula
gerada pela aplicacdo da regra Dy conseque-se aplicar a regra [GEN1] ou [GENS3] :

A prova € idéntica a demonstracao 2 e 3 até o final, exceto que serd possivel aplicar
as regras [GEN1] ou [GENS] em Dy, mas ndo se pode aplicar nenhuma regra em D
com iss0 vai-se para o caso 1 da demonstragdo, sendo ¥.> = X! —{D} = ¥ — {D} U
{D1}U{C\} ¢ satisfativel.

As clausulas D, e C7 tém as mesmas hipdteses de entrada do problema sendo
D = Dy e C = Cy. Aplica-se as regras modais [GEN1] ou [GENS|.Como € ga-
rantido a terminacao do cdlculo chegard wm momento em que mais nenhuma regra

de resolu¢ao modal poderd ser aplicada e se chegard no resultado que ¥ — {D} é
satisfativel.

As regras [MRES] e [GEN2] sao triviais visto que nao operam sobre cldusulas literais,
ou seja as cldusulas C' e D nao influenciam na aplicagao dessas regras.
O

Lema 2 Seja X C SNFx um conjunto de cldusulas. Sejam C e D clausulas literais tais
que C,D e ¥ e C |=D. ¥ —{D} € satisfativel, se ¥ for satisfativel.

Prova:
Tem-se por hipdtese que & =3 — {D} € satisfativel. Para facilitar a compreensao da
prova se separard a demonstracao em casos:

1. Nao se conseque aplicar nenhuma regra de resolucao em D, ou se conseque apli-
car apenas regras de resolu¢do proposicional em D, ou seja, [IRES1], [IRES2] ou
|LRES]:

Neste caso se pode aplicar o teorema de subsuncao proposicional, sendo assim ¥ €
satisfativel.
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2. Consegue-se aplicar a regra de resolu¢ao modal [GEN3] em D, mas a cldusula gerada
pela aplicacao da regra Dy nao se conseque aplicar a regra [GEN1] ou [GENS] :

Neste caso o fato de se poder aplicar [GEN3] em D necessita que as sequintes cldu-
sulas necessariamente tem de pertencer a X:

N° Clausula
(1) D*(ll = D_|Q01)
(2) D*(lg = |:|_|Q02)
(n—1) (s = O 1)
(n) D*(ln = D—Kpn)
(n+1) O* (11 = —0Ok)
Aplicando a regra [D,1,2,...,n,n+ 1, GEN3| geraremos uma nova cldusula:

Dy =true= -l V-l Vol V...Vl V-, V _‘ln+1

e definimos:

Y =3uD

No entanto, como a cliusula C C D, entao podemos aplicar a regra

[Cityin, iy imets by i1, GEN3]

sendo 1 < i; < n, gerando como resultado uma nova cldusula:

Cl =true = 1V loVatg V...Vl 1 ValyV atner =

true = _|lz'1 V _'Z,L'Q V _|li3 V..V _'lim,1 V _'lim V _'l’im+1 Cc Dy

e definimos

v =xtuc

Como C, C Dy tem-se que Cy = D;.
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Como nao se conseque aplicar mais nenhuma regra de resolucao em D e talvez
apenas regras proposicionais em Dy vamos para o caso 1 da nossa demonstracao.
Com isso mostramos que X' = ® U {D} U{Dy} U{C1} € satisfativel.

Como ' = dU{D}U{D,}U{C,} € satisfativel e Cy |= Dy, concluimos pelo Lemall]
que DU {D} U{C\} € satisfativel.

Como Cy € resultado da aplicacio de [C, iy, 09, ... %5, ..., Im—1,%m, im+1, GEN3],
sendo 1 < i; <n, entdo ®U{D} =X € satisfativel.

3. Consegue-se aplicar a regra de resolu¢ao modal [GEN1] em D, mas a cldusula gerada
pela aplicacao da regra Dy nao se conseque aplicar a regra [GEN1] ou [GENS] :

Neste caso o fato de se poder aplicar [GEN1] em D faz com que as sequintes cldusulas
necessariamente tem de pertencer a X:

Ne Cldusula
(1) O*(l, = O—¢y)
(2) D*(lg = |:|_|Q02)
(3) D*(lg = |:|_|(,03)
(77, - 1) D*(ln—l = D_‘Qpn—l)
(n) D*(ln = —\Dgpn)
Aplicando a regra [D, 1,2, ..., n, GEN1] geraremos uma nova cldusula:

D; = true = _|l1 V _|l2 V _\lg V..V _‘ln—l V _|ln

e definimos:

Y =YuD

No entanto, como a cléusula C C D, entdo podemos aplicar a regra [GEN1] ou
|GEN3| na cliusula C' gerando como resultado uma nova cldusula:

(a) Se ¢, € C, entao se pode aplicar a regra [C,iy1,ia, ..., %5, Gm—1,im, GEN1],
sendo 1 <i; <n, gerando como resultado uma nova cldusula:

Cl =true = ~t1 Vta Vit V...V -t Vi, =

true = _'li1 V _\li2 vV _|lz'3 V..V ﬁlz‘m71 V=l C Dy

im

Sendo entao:

18



t=xtuc

Como Cy C Dy tem-se que Cy = Dy.
Como nao se conseque aplicar mais nenhuma regra de resolucao em D e talvez
apenas regras proposicionais em Dy vamos para o caso 1 da nossa demonstra-
¢ao. Com 1sso mostramos que X' = ®U{D}U{D;} U{C\} € satisfativel.
Como X' = dU{D} U{D;}U{C\} € satisfativel e Cy = Dy, concluimos pelo
Lema || que @ U{D} U{C\} € satisfativel.
Como C é resultado da aplicagdo de [C. 1,09, ..., 05, ... dm—1, bm, im+1, GEN1],
sendo 1 <i; <n, entdo ®U{D} =X € satisfativel.

(b) Se o, ¢ C, entio pode-se aplicar a regra [C,i1,02, ..., %, ..., lm—1,%m, GEN3]
gerando como resultado uma nova clausula:

Cl =true = -1V la Vtg V...V =t V i,

= true = _|li1 V _|li2 V _|li3 V..V ﬁlim71 V-l C Dy

7:771,

e definimos:

»=x'uc

Como nao se consegue aplicar mais nenhuma regra de resolu¢ao em D e talvez
apenas regras proposicionais em Dy vamos para o caso 1 da nossa demonstra-
¢io. Com 1sso mostramos que X' = ®U{D}U{D,} U{C\} € satisfativel.
Como X' = @U{D} U{D:} U{C:} € satisfativel e Cy = Dy, concluimos pelo
Lema |l que @ U{D} U{C\} € satisfativel.

Como Cy € resultado da aplicagdo de [C, i1, 0, ..., %5, ..., im—1,%m, imy1, GEN3|,
sendo 1 <i; <n, entdo ®U{D} =X € satisfativel.

4. Consegue-se aplicar a regra de resolugao modal [GEN1] ou [GENS3] em D, a cldusula
gerada pela aplicagcao da regra Dy conseque-se aplicar a regra [GEN1] ou [GENS3] :

A prova € idéntica a demonstracao 2 e 3 até o final, exceto que serd possivel aplicar
as regras [GEN1] ou [GEN3] em D;.

As cldusulas Dy e C7 tém as mesmas hipdteses de entrada do problema sendo
D = Dy e C = C). Aplica-se as regras modais [GEN1] ou [GEN3].Como € ga-
rantido a terminacao do cdlculo chegard um momento em que mais nenhuma re-
gra de resolucdo modal poderd ser aplicada e se chegard no resultado que YF =
SU{D}U{D}U{CI}U{D2} U{Co} U...U{Dg_1} U{Cr1} U{Dr} U{Cy} €
satisfativel.

Como ¥F = dU{D}U{D; }U{C }U{Dy }U{Co}U. . .U{Dy_1 }U{Cr_1 }U{ D}, }U{C}}
é satisfativel e Cy |= Dy, 1 < t <k, concluimos pelo Lema[1] que ® U{D} U {C;} U
{Co} U ... U{Cy1} U{Cy} € satisfativel.

Como Cy € resultado da aplicag¢ao de [C ou Cy_q, 11,92, ..., 45, -« im—1, %m, mt1, GEN1
ou GEN3J, sendo 1 < i; <n, entdo ®U{D} =X ¢ satisfativel.
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As regras [MRES] e [GEN2] sdo triviais visto que nao operam sobre cldusulas literais,
ou seja as clausulas C' e D nao influenciam na aplicacao dessas regras.
O

Teorema 3 Subsuncao Proposicional em K(): Seja X C SNFx um conjunto de
clausulas. Sejam C e D cldusulas literais tais que C;D € X e C' |= D. X € satisfativel,
se e somente se, X — {D} € satisfativel.

Prova:
Demonstragao decorre do Lema[d] e do Lema[3
|

Apresenta-se abaixo um exemplo que mostra como subsuncao proposicional pode di-
minuir o nimero de clausulas armazenadas.

Exemplo 1 Seja os simbolos proposicionais p , q , v e p € SNFg, apresentado abaizo:

N° Cldusula

(1) O*(true = p)
(2) O
(3) O
(4) y
(4) O

A clausula O (true = p) elimina a possibilidade de ocorréncia de todas as cldusulas
abaizo por meio de subsuncao:

N° Cldusula

(1) O*(true = pV q)
(2) *(true = pV —q)
(3) *(true =pVr)
(4) *(true = pV —r)
(5) *(true=pVqVr)
(6) *(true = pV q\V —r)
(7) *Etrue:>p\/—|q\/7’)

(8) '

oo

true = pV =gV —r)

A clausula O (true = qVr) elimina a possibilidade de ocorréncia de todas as cldusulas
abaixo por meio de subsuncao:

Ne Cldusula
(1) O*(true = —qgV rVp)
(2) O*(true = =gV rV —p)
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A clausula O*(true = —pV—qVr) nao elimina a possibilidade de ocorréncia de cldusula
alguma. Pois possui o maior numero de literais em um cldusula.

Com este exemplo, fica bastante claro que nosso objetivo para melhorar a complexidade
de espaco do problema é tentar gerar clausulas com poucos literais.

3.4.2 Definindo uma Ordem de Aplicagao das Regras de Inferén-
cia
De acordo com o que foi apresentado, a melhor ordem de aplicagdo das regras de

inferéncia é aquela que prioriza a geracao de clausulas com poucos literais. Por isso
define-se a seguinte ordem:

1. MRES: Pois gera clausulas que contém sempre dois literais.
GEN2: Pois gera clausulas que contém sempre trés literais.
IREST, TRES2, LRES: Nada especifico.

GEN1: Pois pode gerar clausulas menores que GEN3.

A B

GEN3: Nada especifico.

Em relagao as regras [GEN1| e [GEN3| é importante definir que sempre que houver
mais de uma possibilidade de clausulas geradas por uma mesma clausula de literais ao
se aplicar [GEN1] ou [GEN3], sera gerada primeiro uma clausula que tenha apenas um
literal diferente de alguma clausula contida na memoria. Caso nao haja, pode-se escolher
uma clausula qualquer. Abaixo se apresentara um exemplo disso:

Exemplo 2 Considere o sequinte conjunto de cldusulas ¢1 , w2 , @3, @4 € ¢ € SNF,
que sao literais.

Ne Clausula

(1) D*(% = O—¢1)

(2) O (=1 = O=-1)

(3) (2 = O-y)

(4) O (—a = O-¢y)

(5) O (3 = O-gs)

(6) O (—ips = O—es)

(7) O (s = —Opy)

(8) O (—pa = —Ueps)

(9) O*(true = @1 V w2 V @3V ©4)

Sequindo a ordem estabelecida acima vemos que sé se pode aplicar a regra [GEN1].
No entanto [GEN1] aplicado a true = o1V @3V o3V 4 pode gerar inimeras cldusulas:
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Regra de Inferéncia Cldausula

1,3,5,7,9,GEN1 O (true = @1 V 2 V 3 V ¢y4)

(I 1)

(12,3,5,7,9,GEN1]) O*(true = =1 V @2 V 03V @4)
([1,4,5,7,9,GEN1)) O (true = @1 V —pa V @3 V @4)
([1,3,6,7,9,GEN1]) [ (true = @1 V @2 V =3 V @4)
([1,3,5,8,9, GEN1]) O (true = 1 V @2 V 3 V —p4)

([27 4,6,7,9, GENl]) D*(tT’U€ = 1 V e V s V 904)
(12,4,6,8,9, GEN1]) O*(true = =@y V =y V —p3 V —@y)

Qual dessas possibilidades gerar? Como definido na regra acima se escolhe primeiro
sempre a cldusula que possuir apenas um literal diferente das cldusulas armazenadas em
memoria. Neste caso temos quatro possibilidades.

Regra de Inferéncia Clausula

([2,3,5,7,9,GEN1]) [ (true = —p1 V @2 V @3V @4)
([1,4,5,7,9,GEN1]) O*(true = @1 V —pa V @3 V 4)
([1,3,6,7,9,GEN1)) O (true = @1 V @2 V 23 V @4)
([1,3,5,8,9,GEN1)) O (true = @1 V pa V 3 V —py)

Pode-se escolher qualquer uma dessas quatro clausulas.

E importante que haja esta selecdo, pois esta cldusula gerada sempre poderd aplicar a
regra de inferéncia [LRES] gerando uma clausula com um nimero menor de literais que
por subsuncao elimina essas duas cldusulas.

Suponha que se tenha escolhido:

Regra de Inferéncia Cldausula

(12,3,5,7,9,GEN1)) O*(true = =1 V o2 V @3V p4)

Com isso se pode aplicar as regras [LRES] e [GEN1], mas sequindo a ordem proposta
se aplicard [9,10, LRES)|:

Ne Clausula
9) O*(true = o1 V @2 V @3V y)
(10) O*(true = @1 V @2 V o3V ©4)

Tendo como resultado:

N° Cldausula

(11) O (true = @2 V 3 V ©y4)
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Como sempre ao se aplicar uma regra se tenta realizar subsungao, vé-se que neste caso
€ possivel eliminando da memdria as regras:

Ne Clausula
(9) D*(true = 1 Va2 VsV @4)
(10) D*(true = P V ©2 V ©3 V 904)

Observa-se que nesse exemplo usamos as duas técnicas sugeridas juntas. Acredita-
se que a aplicagao das técnicas propostas faz com que a complexidade de espago do
calculo [NDQT] seja O(n?) igual ao do algoritmo proposto por Ladner [LADT7].

Iremos resolver de novo o exemplo usado para provar que o calculo possui complexidade
de espaco pelo menos €2(2") e veremos o custo de espago para este exemplo utilizando as
duas técnicas sugeridas.

3.4.3 Exemplo Dificil Utilizando as Duas Técnicas Sugeridas.

Queremos saber se ¢ ¢ uma féormula valida. Para isto, temos como entrada para o
algoritmo —p € SN Fg

Ne¢ Clausula

(1) O*(p1 = O—gy)

(2) 0% (=1 = O-¢1)

(3) (2 = O-py)

(4) O (—pa = O-y)

(5) 0" (5 = O-gs)

(6) D*(ﬁ% = O-3)
(2-n—3) D*(sﬁn 1 = O-¢n_1)
(2-TL—2) D*(_‘Qpn 1 :>|:,_‘90n 1)
(2-n—1) O*(on = "Opn)

(2 . n) D*(—\ = —\Dgpn)
(2-n+1) D*(t'r’ue:>901\/902\/903\/ N ©n1 Vop)

Sendo n € N, se tem n simbolos proposicionais possiveis.

A entrada é baseada no nimero de clausulas, como se tém 2 - n + 1 clausulas este é o
espaco ocupado pela entrada.

Pode-se aplicar somente a regra [GEN1] podendo gerar 2" — 1 resultados diferentes,
mas se tem de observar o critério de boa escolha. Com isso se tem a opc¢ao de gerar as
seguintes clausulas:

O (true = =1 V oo V3V ... Vo1 V op)
O (true = @1 Vo Vo3V .o Vo1 V o)
O*(true = @1 Voo Vo3V ... Va1V on)
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O (true = @1 Vo2 V3V ... V29,1 Vo)
O (true = @1 Vo2 V3V ... Vo1 V =)

Ou seja, apenas n opcoes. Escolhe-se a primeira opcao:

Ne Clausula

(2-n+2) O*(true = =1 Voo V3V .. Vo1 V op)

Com isso pode-se aplicar as regras [LRES]| e [GENT1], mas seguindo a ordem proposta
aplica-se [2-n+1,2-n+ 2, LRES)]:

Ne Clausula
(2:-n+1) O*(true = @1 Va2 Vo3V ... V o1 V py)
(2-n+2) O*(true = =1 Vo V3V ... Va1V o)

Tendo como resultado:

Ne Clausula

(2-n+3) O (true = @2 V3V ... V@1 V )

Como sempre ao se aplicar uma regra tenta-se realizar subsungao, vé-se que neste caso
é possivel eliminando da memoria as regras:

Ne Clausula
(2-n+1) O*(true = @1 Va2 Vo3V ... V @01 V py)
(2-n+2) O*(true = =1 Voo V3V ... Vo1V o)

Tem-se portanto na memoria:
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Ne Clausula

(1) D*(% = O-¢1)

2) 0" (1 = On)

(3) O* (g2 = O=s)

(4) O (—pa = O-y)

(5) 0" (5 = O-gs)

(6) 0% (=3 = O-s)
(2-n—3) D<90n1:>D_‘90n 1)
(2-71—2) D(_'Qpn 1:>D_‘90n 1)
(2-n—1) O*(on = Ovn)
(2-n) iy (ﬂ = —Upy)
(2-n+3) D(true:>902\/g03\/ NV on_1 Vo)

Pode-se aplicar as regras [GEN1] ou [GEN3|. Seguindo a ordem de aplicacao das
regras estabelecidas se aplicard [GEN1] podendo gerar varias clausulas diferentes, mas se
tem de observar o critério de boa escolha. Com isso se tem a opc¢ao de gerar as seguintes
clausulas:

O*(true = —@a Vo3 Vo4V ... Va1V on)
O*(true = @a V=03V o4V .. Vo1V on)
O (true = @o Vo3V =4 V... V @1 V o)

O*(true = @a Vo3 Vo4V ... V291V ©n)
O*(true = @a Vo3 VsV ... Va1V —p,)

Ou seja, apenas n — 1 op¢oes. Escolhe-se a primeira opcao:

Ne Clausula

(2-n+4) O (true = =@ V3V ... V @1 V )

Com isso se pode aplicar as regras [LRES]| e [GEN1] e [GEN3|, mas seguindo a ordem
proposta se aplicard [2-n+ 3,2-n+ 4, LRES]:

Ne Clausula
(2-n+3) O*(true = @2V o3V ... Vo1V ©pn)
(2-n+4) O (true = —pa V 3 V ... V @n_1 V 9p)
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Tendo como resultado:

Ne Clausula

(2-n+5) O*(true = =3 V s V.o V o1 V op)

Como sempre ao se aplicar uma regra tenta-se realizar subsungao, vé-se que neste caso
é possivel eliminando da memoria as regras:

Ne Clausula
(2-n+3) O*(true = @a V3V ... V@1 V o)
(2-n+4) O*(true = =2 V@3 V ... Vo1 V @)

Pode-se observar que se gera um ciclo que cada vez se vai eliminando um literal do
conjunto de clausula. Apoés aplicar mais n — 3 vezes este processo se terd o seguinte
conjunto de clausulas:

Ne Clausula

(1) O*(p1 = O—¢y)

(2) O (=1 = O-¢1)
(3) 0% (02 = O—gpy)

(4) O (=2 = O=gy)
(5) 0% (03 = O=g3)

(6) % (—ps = )
(2-n-3) O*(on—1 = O=pn1)
(2-n—2) O*(—pn—1 = O=¢n_1)
(2 "N 1) D*(@n = _‘Dgpn)
(2-n) T (pn = )
(2-n+2-(n—1)) O (true = ¢,)

Pode-se aplicar as regras [GEN1] ou [GEN3]. Seguindo a ordem de aplicagdo das
regras estabelecidas se aplicard [GEN1] podendo gerar varios resultados diferentes. Mas,
seguindo a defini¢ao de boa escolha s6 se terd uma opgao:

Ne Clausula

(2:n+2-(n—1)+1) O (true = —py,)
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Com isso se pode aplicar as regras [LRES] e [GEN1] e |[GEN3|, mas seguindo a ordem
proposta se aplicara 2-n+2-(n—1),2-n+2-(n—1)+ 1, LRES]:

Ne Clausula

(2-n+2-(n—1)) O true = ¢,)
(2:n+2-(n—1)+1) O (true = —py,)

Tendo como resultado a clausula vazia [1.

Chega-se assim a uma contradi¢ao e prova-se que ¢ é uma formula vélida.

Na anélise deste exemplo, com este novo método, o espaco utilizado é assintoticamente
constante, pois s6 tivemos que armazenar na memoria, além da entrada, duas clausulas.
Isso nao prova a eficiéncia da complexidade de espago dessas técnicas, mas é um indicador
de melhora.
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Capitulo 4

Conclusao

Neste trabalho foi realizada uma anélise de pior caso da complexidade de espaco
para o algoritmo de K(1)-Validade proposto por Nalon e Dixon [NDO7|. Primeiramente,
mostramos que este algoritmo tem complexidade de espaco pelo menos exponencial, isto
é Q(2"). Além disso, comparou-se este resultado com o algoritmo proposto por Ladner
[LADTT| que apresenta complexidade de espaco O(n?), notando-se que aquele apresenta
uma complexidade de espaco alta comparativamente com este.

Foram sugeridas duas técnicas para otimizagao do espago que se acredita melhorar
a utilizagao da memoria, devido ao tltimo exemplo apresentado, apesar de nao se ter
provado isto. Foi provado que se pode aplicar subsuncao proposicional para o céalculo
para Ky e foi proposta uma ordem para se aplicar as regras de inferéncia.

No segundo caso, apés utilizar a ordenacao sugerida e subsuncao, o consumo de espaco
para o exemplo apresentado no Teorema [I| foi reduzido. Acredita-se que, usando as
técnicas sugeridas, pode-se reduzir a complexidade de espaco para o calculo apresentado
em [NDO7| para O(n?),.

Para trabalhos futuros propoe-se a prova de complexidade de espaco para o algoritmo
com as otimizacoes sugeridas. Pode-se também fazer a analise de pior caso da complexi-
dade de espaco do algoritmo em [NDOT7| para K, e para as outras 15 familias de logica
modal, comparando os resultados com outros algoritmos.
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