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Résumé
Cet article propose un modèle décentralisé de données et
les algorithmes associés afin de mettre en œuvre des sys-
tèmes pair-à-pair de gestion de données (PDMS) fondés
sur la logique de descriptionDL-LITER. Cette logique est
un fragment – ayant de bonnes propriétés théoriques et
pratiques – de la prochaine recommandation du W3C pour
le Web Sémantique : OWL2. Notre approche consiste à ré-
duire la reformulation de requêtes et le test de consistance
des données par rapport à une ontologie à un raisonne-
ment en logique propositionnelle. Ceci permet de déployer
de manière simple des PDMS pourDL-LITER "au-dessus"
de SomeWhere, un système pair-à-pair d’inférence pour la
logique propositionnelle passant à l’échelle du millier de
pairs. Nous montrons aussi comment répondre à des re-
quêtes à l’aide de vues – des requêtes prédéfinies – dans
DL-LITER pour les cas centralisés et décentralisés, en
combinant l’algorithme de reformulation deDL-LITER et
l’algorithme MiniCon.

Mots Clef
Logiques de description, logique propositionnelle, intégra-
tion d’information, systèmes pair-à-pair, web sémantique.

Abstract
This paper provides a decentralized data model and as-
sociated algorithms for peer data management systems
(PDMSs) based on theDL-LITER description logic. That
logic is a fragment of the forthcoming W3C recommen-
dation for the Semantic Web : OWL2. Our approach re-
lies on reducing query reformulation and consistency che-
cking forDL-LITER into reasoning in propositional logic.
This enables a straightforward deployment ofDL-LITER

PDMSs on top of SomeWhere, a scalable peer-to-peer in-
ference system for the propositional logic. We also show
how to answer queries using views – predefined queries –
in DL-LITER in the centralized and decentralized cases,
by combining the query reformulation algorithm ofDL-
LITER and the MiniCon algorithm.

Keywords
Description logics, propositional logic, information inte-
gration, peer-to-peer systems, semantic web.

1 Introduction
Les ontologiessont au cœur du Web sémantique. Elles
fournissent une vue conceptuelle des données et services
mis à disposition sur le Web, dans le but de faciliter leur
manipulation.
Le langage d’ontologies recommandé par le W3C, OWL,
se fonde sur leslogiques de description(LD). Celles-ci
couvrent un large spectre de langages pour lesquels raison-
ner est décidable avec une complexité variant en fonction
des constructeurs autorisés.
Une base de connaissances en LD est constituée d’une par-
tie intentionnelle, laTbox, et d’une partie assertionnelle,
la Abox: la Tbox définit l’ontologie en termes de laquelle
sont décrites les données dans la Abox.
Répondre à des requêtes conjonctives (ie sélection-
projection-jointure) sur des ontologies est un problème
central pour la mise en oeuvre du Web sémantique.
Contrairement à de nombreux autres problèmes de raison-
nement, répondre à une requête n’est pas réductible au pro-
blème de (in)satisfiabilité. La famille DL-LITE [4] a été
spécialement définie pour garantir que répondre à une re-
quête est polynomial dans la taille des données interrogées.
Répondre à une requête est effectué par une approche à
base de reformulation de requête qui (1) calcule les re-
quêtes conjonctives les plus générales qui, avec les axiomes
de la Tbox, impliquent la requête initiale et (2) évalue cha-
cune de ces reformulations de requête sur la Abox vue
comme une base de données relationnelles. Une telle ap-
proche a pour intérêt de rendre possible l’utilisation d’un
moteur de requêtes SQL dans la seconde étape, et donc
de bénéficier des stratégies d’optimisation implantées dans
les systèmes de gestion de bases de données. L’étape de
reformulation (1) est nécessaire afin de garantir la complé-
tude des réponses. Le point important est qu’elle est in-
dépendante des données (ie de la Abox). Un résultat ma-
jeur de [4] est que DL-LITER est un des fragments maxi-
maux de la famille DL-LITE pour lequel répondre à des
requêtes sur des larges volumes de données esttraitable.
DL-LITER est un fragment du langage d’ontologies OWL1

du W3C et de son évolution à venir OWL22. De plus, DL-

1http ://www.w3.org/2004/OWL/
2http ://www.w3.org/TR/owl2-overview/

Session 1B

42



LITER étend RDFS3, avec la possibilité de déclarer des
relations disjointes ou d’exprimer des restrictions de car-
dinalités. RDFS est le standard du W3C pour décrire les
méta-données des ressources du Web Sémantique.
Pour des raisons de passage à l’échelle, de robustesse et de
protection de données, il est important d’étudier un modèle
de données totalement décentralisé pour le Web séman-
tique vu comme un immense système pair-à-pair de ges-
tion de données. Chaque pair peut avoir sa propre ontologie
pour décrire ses données et interagit avec d’autres pairs en
établissant desmappings– connexions sémantiques – avec
leurs ontologies. Le résultat est un réseau de pairs avec au-
cune connaissance centralisée et donc aucun contrôle glo-
bal des données et connaissances distribuées sur le Web.
La contribution de cet article est un modèle de données dé-
centralisé et les algorithmes associés de gestion de données
dans un Web sémantique fondé sur la logique DL-LITER

distribuée. Nous revisitons l’approche centralisée de [4],
pour la consistance des données et la réponse à des re-
quêtes par reformulation, dans le but de définir les algo-
rithmes décentralisés correspondant. Nous étendons aussi
les travaux sur DL-LITE en fournissant un algorithme cen-
tralisé et un algorithme décentralisé pour répondre à des re-
quêtes à l’aide de vues – requêtes prédéfinies –, lorsque re-
quêtes et vues sont des requêtes conjonctives (ie selection-
projection-jointure) sur des ontologies en DL-LITER.
Notre approche consiste à réduire les problèmes de gestion
de données en DL-LITER mentionnés ci-dessus en des rai-
sonnements décentralisés en logique propositionnelle. Cela
permet alors de déployer des systèmes de gestion de don-
nées de DL-LITER au-dessus de la plate-forme SomeW-
here, un système pair-à-pair d’inférence dont des expé-
riences ont démontré le passage à l’échelle du millier de
pairs [1].
L’article est organisé comme suit. Dans la Section 2, nous
présentons le modèle de données distribué que nous pro-
posons pour DL-LITER . Ensuite, dans la Section 3, nous
fournissons des algorithmes décentralisés pour le test de
consistance et pour répondre à une requête par reformula-
tion. Nous étudions le problème de répondre à une requête
en termes de vues dans les cas centralisé et décentralisé
dans la Section 4. Enfin, nous concluons brièvement dans
la Section 5.

2 ModèleDL-LITER distribué
La majorité des LD n’utilise que des relations unaires, les
concepts, et des relations binaires, lesrôles. Les concepts
et rôles en DL-LITER sont de la forme suivante :
B → A | ∃R, C → B | ¬B, R → P | P−, E → R | ¬R

oùA est unconcept atomique, P un rôle atomique, etP−

l’ inversedeP . B est unconcept basique(ieun concept ato-
miqueA ou unequantification existentielle non qualifiée
sur un rôle basique∃R) et R un rôle basique(ie un rôle
atomiqueP ou son inverseP−). Enfin,C est unconcept

3http ://www.w3.org/TR/rdf-schema/

général(ie un concept basique ou sa négation) etE unrôle
général(ie un rôle basique ou sa négation).
La sémantique des concepts et rôles de DL-LITER est don-
née en termes d’interprétations. Une interprétationI =
(∆I , .I) consiste en undomaine d’interprétationnon vide
∆I et unefonction d’interprétation.I qui assigne un sous-
ensemble de∆I à chaque concept atomique et une relation
binaire sur∆I à chaque rôle atomique. La sémantique des
concepts et rôles non atomiques est définie comme suit :
(P−)I = {(o2, o1) | (o1, o2) ∈ P I}
(∃R)I = {o1 | ∃o2 (o1, o2) ∈ RI}
(¬B)I = ∆I\BI and(¬R)I = ∆I × ∆I\RI

Une interprétationI est unmodèle d’un conceptC (resp.
un rôleE) si CI 6= ∅ (resp.EI 6= ∅).

Bases de connaissances.Une base de connaissances
DL-LITER (BC) est constituée d’uneTbox représentant
une vue conceptuelle d’un domaine d’intérêt (ie une on-
tologie) et soit d’uneAbox(un ensembles de faits) [4], soit
d’extensions de vues(un ensemble de réponses à des re-
quêtes prédéfinies) [6], pour représenter les données.
Une Tbox DL-LITER est un ensemble fini d’inclusions de
la formeB ⊑ C et/ouR ⊑ E. Les concepts et rôlesgé-
nérauxne sont admis qu’en partie droite des inclusions et
seuls les concepts et rôlesbasiquessont autorisés en partie
gauche. Les inclusions de la formeB1 ⊑ B2 ouR1 ⊑ R2

sont appelées desinclusions positives (PI), alors que les
inclusions de la formeB1 ⊑ ¬B2 ou R1 ⊑ ¬R2 sont
appelées desinclusions negatives (NI). Une PI exprime
qu’un concept (ou rôle) basique ensubsumeun autre, alors
qu’une NI exprime que deux concepts (ou rôles) basiques
sontdisjoints. Une interprétationI = (∆I , .I) est unmo-
dèle d’une inclusionB ⊑ C (resp.R ⊑ E) si BI ⊆ CI

(resp.RI ⊆ EI ). C’est unmodèle d’une Tboxsi I satisfait
toutes les inclusions. Une TboxT implique logiquement
une inclusionα, notéT |= α, si tout modèle deT est un
modèle deα.
Une Abox DL-LITER consiste en un nombre fini de faits
pour des concepts et rôlesatomiquesde la formeA(a)
et P (a, b), exprimant respectivement quea est une ins-
tance deA et que la paire de constantes(a, b) est une ins-
tance deP . La fonction d’interprétation d’une interpréta-
tion I = (∆I , .I) est étendue aux constantes en assignant
à chaque constantea un objet distinctaI ∈ ∆I (ie l’hypo-
thèse du nom unique est vérifiée). Une interprétationI est
un modèle d’un faitA(a) (resp.P (a, b)) si aI ∈ AI (resp.
(aI , bI) ∈ P I ). C’est unmodèle d’une Aboxsi I satisfait
tous les faits.
Lorsque les données sont modélisées à l’aide d’extensions
de vues, la BC est de la forme〈T ,V , E〉 telle queE est un
ensemble de faits de la formev(t̄) oùv est unevuedeV .

Requêtes et vues sur une BC. Nous considérons ici
des (unions de)requêtes conjonctives, c’est-à-dire des re-
quêtes de type selection-projection-jointure,ie le langage
de requêtes central pour les bases de données relation-
nelles. Une requête conjonctive est de la formeq(x̄) =
∃ȳ conj(x̄, ȳ) où conj(x̄, ȳ) est une conjonction d’atomes
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dont les variables sontuniquementles variables libres̄x
et les variables existentielles̄y, et dont les prédicats sont
des conceptsatomiquesou des rôlesatomiquesde la Tbox.
L’ arité d’une requête est le nombre de ses variables libres,
par ex.0 pour unerequête booléenne.
Étant donnée une interprétationI = (∆I , .I), la séman-
tiqueqI d’une requête booléenneq est définie partrue si
[∃ȳ conj(∅, ȳ)]I = true, et false sinon, tandis que la sé-
mantiqueqI d’une requêteq d’arité n ≥ 1 est la relation
d’aritén définie sur(∆I) comme suit :qI = {ē ∈ (∆I)n |
[∃ȳ conj(ē, ȳ)]I = true}.
Unevuev est définie par une requête conjonctivev(x̄) =
∃ȳ conj(x̄, ȳ) et possède une extensionE(v) qui est un
ensemble de faits de la formev(t̄). En suivant l’hypothèse
du monde ouvert, nous adoptons une sémantiquecorrecte
pour les vues,ie pour toute interprétationI et pour tout
v(t̄) ∈ E(v), t̄I ∈ vI : l’extension d’une vue ne fournit que
des réponses à cette vue, mais pas nécessairement toutes.
Un modèle d’une BCK = 〈T ,A〉 (resp.K = 〈T ,V , E〉)
est une interprétationI qui est à la fois un modèle deT
et deA (resp. deT , V et E). Une BCK estconsistante
si elle a au moins un modèle. Enfin, une BCK implique
logiquementun faitβ, notéK |= β, si tout modèle deK est
un modèle deβ.

Réponses (certaines) à une requête sur une BC.Pour
définir les réponses à une requête sur une BC, il faut dis-
tinguer le cas où l’extension des prédicats utilisés dans la
requête est fournie par une Abox, du cas où les données
peuvent seulement être (partiellement) inférées à partir des
extensions de vues. Dans ce dernier cas, on parle deré-
ponses certaines.
L’ensemble de réponses à une requêten-aire non boo-
léenneq surK = 〈T ,A〉 est :ans(q,K) = {t̄ ∈ Cn |
K |= q(t̄)}, où C est l’ensemble des constantes apparais-
sant dans la Abox etq(t̄) est la formulecloseobtenue en
remplaçant les variables libres dex̄ par les constantes dēt
dans la définition de la requête.
De façon similaire, les réponses certaines à une requêten-
aire non booléenneq surK = 〈T ,V , E〉 est :cert(q,K) =
{t̄ ∈ Cn | K |= q(t̄)}, oùC est l’ensemble des constantes
deE etq(t̄) est la formulecloseobtenue comme ci-dessus.
Par convention, l’ensemble des réponses (certaines) à une
requête booléenne est{()}, où () est le tuple vide, siK |=
q(), et∅ sinon.

PDMS. Un PDMS S est un ensemble de pairs
{Pi}i=1..n, où l’indice i modélise l’identifiant du pairPi

(par ex. son adresse IP ). Chaque pairPi gère sa propre BC
Ki exprimée en termes de son proprevocabulaire, ie ses
concepts et rôles atomiques. Nous notonsAi (resp.Pi) le
concept atomiqueA (resp. le rôle atomiqueP ) dePi. De
façon similaire, nous notonsvi la vuev dePi.
Des pairs peuvent être connectés deux-à-deux par desmap-
pings qui sont des inclusions (PI et/ou NI) utilisant un
concept ou un rôle de chacun des pairs. Pour simplifier,
nous considérons qu’un mapping est stocké dans la Tbox
des deux pairs mis en jeu.

D’un point de vue logique, un PDMSS = {Pi}i=1..n est
une BC DL-LITER standard (bien que distribuée)K =⋃n

i=1 Ki. C’est-à-dire que, contrairement à d’autres ap-
proches (par ex. [5]), nous adoptons une sémantique lo-
gique standard pour les mappings.

Exemple La figure 1 représente le PDMSS composé des
pairsP1, P2, P3 et P4. Les BC des pairs sont les noeuds
étiquetés par les noms des pairs et les mappings entre les
pairs étiquettent l’arête qui lie leur KB respective. Nous uti-
lisons les lettres majuscules pour les concepts et les lettres
miniscules pour les rôles.

∃val
−

2
⊑ DIP4

∃par2 ⊑ ET2

∃par
−

2
⊑ EN3

∃val2 ⊑ ET2

ETA2 ⊑ ET2

∃ppar
−

4
⊑ ET2

∃ppar4 ⊑ DIP4

∃a
−

1
⊑ ET2

∃la
−

1
⊑ ¬ETA2

∃ens
−

3
⊑ M1

L1 ⊑ ¬M1 ∃ma1 ⊑ M1

∃la1 ⊑ L1

∃a1 ⊑ C1

P3

P2

ma1 ⊑ a1

P4

la1 ⊑ a1

M1 ⊑ C1

L1 ⊑ C1

P1

∃ens3 ⊑ ENM3

ENM3 ⊑ EN3

ET2 ⊑ ¬EN3

FIG. 1 – Le PDMSS

Le PDMS modélise une application décentralisée de ser-
vices de cours particuliers.P1 gère les cours (C1) com-
prenant des cours de langues (L1 ⊑ C1) et de mathéma-
tiques (M1 ⊑ C1) qui sont disjoints (L1 ⊑ ¬M1), P2

gère les étudiants (ET2) dont certains sont anglophones
(ETA2 ⊑ ET2), P3 gère les enseignants (EN3) dont une
partie sont des mathématiciens (ENM3 ⊑ EN3) et P4

gère les diplômes (DIP4).
Des cours deP1 sont offerts à des étudiants deP2 ainsi le
rôlea1 est défini entreP1 etP2 (∃a1 ⊑ C1 et∃a−

1 ⊑ ET2).
Toutefois, des cours de langues ne sont pas offerts à des an-
glophones (la1 ⊑ a1, ∃la1 ⊑ L1, et ∃la−

1 ⊑ ¬ETA2).
Les étudiants deP2 et les enseignants deP3 sont dis-
joints (ET2 ⊑ ¬EN3). De plus, des étudiants deP2 sont
enseignés par des enseignants deP3 (∃par2 ⊑ ET2 et
∃par−2 ⊑ EN3). Des mathématiciens deP3 enseignent des
cours de math deP1 (∃ens3 ⊑ ENM3 et∃ens−3 ⊑ M1).
Enfin, des diplômes deP4 sont préparés par des étudiants
deP2 (∃ppar4 ⊑ DIP4 et ∃ppar−4 ⊑ ET2) et des étu-
diants deP2 valident des diplômes deP4 (∃val2 ⊑ ET2 et
∃val−2 ⊑ DIP4).

3 Répondre à des requêtes
Nous commençons par rappeler les algorithmes centralisés
Answer, Consistent et PerfectRef de [4] qui sont uti-
lisés pour répondre à des requêtes sur une BCK = 〈T ,A〉
(Section 3.1). Nous en fournissons ensuite les versions dé-
centralisées (dans les Sections 3.3 et 3.4). Elles sont basées
sur un encodage propositionnel présenté en Section 3.2 et
utilisent l’algorithme décentralisé DeCA [1] de raisonne-
ment en logique propositionnelle.

3.1 Algorithmes centralisés pourDL-LITER

Étant donné une union de requêtes conjonctivesQ sur une
BC K = 〈T ,A〉, Answer (Algorithme 1) vérifie d’abord
si K est inconsistante (ligne 1). Dans ce cas, il retourne
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tous les tuples de l’arité deQ pouvant être générés à par-
tir des constantes apparaissant dansA (ligne 2). Sinon, il
obtientans(Q,K) en évaluant surA – considérée comme
une base de données relationnelles – l’union de requêtes
conjonctives obtenue par reformulation deQ (ligne 3).

Algorithme 1: L’algorithmeAnswer original
Answer(Q,K)
Entrée: une union de requêtes conjonctivesQ et une BCK =
〈T ,A〉
Sortie: ans(Q,K)
(1) if notConsistent(K)
(2) return Alltup(Q,K)
(3) else return(

S

qi∈Q
PerfectRef(qi, T ))db(A)

Consistent (Algorithme 2) construit une requête boo-
léennequnsat servant à vérifier si les concepts et rôles
devant être disjoints, d’après les connaissances intention-
nelles modélisées dansT , ont bien des instances disjointes
dansA. Pour cela, cette requête tente d’exhiber s’il existe
dansA des contre-exemples aux NI impliquées logique-
ment parT (lignes 4 à 6).qunsat est obtenue en faisant
l’union destraductions en logique du premier ordre(lignes
1 à 3) de la clôture des NI deT , notéecln(T ), ie l’en-
semble de toutes les NI logiquement impliquées parT .
Cette traduction des NI est définie par :
δ(B1 ⊑ ¬B2) = ∃x γ1(x) ∧ γ2(x) tel que
γi(x) = Ai(x) si Bi = Ai

γi(x) = ∃yi Pi(x, yi) si Bi = ∃Pi

γi(x) = ∃yi Pi(yi, x) si Bi = ∃P−
i

δ(R1 ⊑ ¬R2) = ∃x, y ρ1(x, y) ∧ ρ2(x, y) tel que
ρi(x, y) = Pi(x, y) si Ri = Pi

ρi(x, y) = Pi(y, x) si Ri = P−
i

Algorithme 2: L’algorithmeConsistent original
Consistent(K)
Entrée: une BCK = 〈T ,A〉
Sortie: true siK est satisfiable,false sinon
(1) qunsat := {⊥} (ie qunsat est initialisée àfalse)
(2) foreachα ∈ cln(T )
(3) qunsat := qunsat ∪ {δ(α)}

(4) if q
db(A)
unsat = ∅

(5) return true
(6) else returnfalse

Enfin, PerfectRef (Algorithme 3) reformule chaque re-
quête conjonctiveq deQ en utilisant les PI deT comme
règles de réécritures. Les PI sont vues comme des règles
logiques pouvant être appliquées en chaînage arrière aux
atomes de la requête. Plus précisément, une PII estappli-
cable à un atomeA(x) d’une requête siI a A dans sa par-
tie droite, et, une PII estapplicable à un atomeP (x1, x2)
d’une requête si (i)x2 = _ et la partie droite deI est∃P ;
ou (ii) x1 = _ et la partie droite deI est∃P− ; ou (iii) I

est une inclusion de rôles et sa partie droite estP ou P−.
Notons que _ symbolise ici une variable existentielle n’ap-
paraissant qu’une seule fois dans la requête (ie il n’y a pas
de jointure sur cette variable).
La définition suivante (Definition 32 dans [4]) définit le ré-
sultatgr(g, I) de l’application de la PII à l’atomeg. Cette

opération est centrale dansPerfectRef pour la reformu-
lation d’une requête (boucle (a), lignes 5 à 7).

Définition 1 (Application d’une PI à un atome) Soit I
une inclusion applicable à un atomeg. gr(g, I) est l’atome
défini comme suit :
- si g = A(x) et I = A1 ⊑ A alors gr(g, I) = A1(x)
- si g = A(x) et I = ∃P ⊑ A alors gr(g, I) = P (x, _)
- si g = A(x) et I = ∃P− ⊑ A alorsgr(g, I) = P (_, x)
- si g = P (x, _) etI = A ⊑ ∃P alors gr(g, I) = A(x)
- si g = P (x, _) etI = ∃P1 ⊑ ∃P alorsgr(g, I) = P1(x, _)
- si g = P (x, _) etI = ∃P−

1 ⊑ ∃P alors gr(g, I) = P1(_, x)
- si g = P (_, x) etI = A ⊑ ∃P− alors gr(g, I) = A(x)
- si g = P (_, x) etI = ∃P1 ⊑ ∃P− alorsgr(g, I) = P1(x, _)
- si g = P (_, x) etI = ∃P−

1 ⊑ ∃P− alors gr(g, I) = P1(_, x)
- si g = P (x1, x2) et soitI = P1 ⊑ P ou I = P−

1 ⊑ P− alors
gr(g, I) = P1(x1, x2)

- si g = P (x1, x2) et soitI = P1 ⊑ P− ou I = P−
1 ⊑ P alors

gr(g, I) = P1(x2, x1)

Le point subtil dePerfectRef est le besoin de simpli-
fier les reformulations produites (boucle (b), lignes 8 à 10),
de sorte que des PI qui n’étaient pas applicables à une re-
formulation deviennent éventuellement applicables à cer-
taines de ses simplifications. Une simplification consiste à
unifier deux atomes d’une reformulation en utilisant leur
unificateur le plus général(à l’aide dereduce, ligne 10),
puis à remplacer les variables existentielles n’apparaissant
plus qu’une seule fois par _ (à l’aide deτ , ligne 10).

Algorithme 3: L’algorithmePerfectRef original
PerfectRef (q,T )
Entrée: une requête conjonctiveq et une TboxT
Sortie: une union de requêtes conjonctives
(1) PR := {q}
(2) repeat
(3) PR′ := PR
(4) foreach q ∈ PR′

(5) (a) foreachg ∈ q
(6) if I est applicable àg
(7) PR := PR ∪ {q[g/gr(g, I)]}
(8) (b) foreachg1, g2 ∈ q
(9) if g1 etg2 sont unifiables
(10) PR := PR ∪ {τ (reduce(q, g1, g2))}
(11) until PR′ = PR

Exemple (suite). Considérons le PDMS de la fi-
gure 1 comme une BC centraliséeK = 〈T ,A〉
avec T = T1 ∪ T2 ∪ T3 ∪ T4 et A =
{a1(Algebre, Marc), par2(Pierre, V incent),
ens3(Marc, Analyse), ppar4(CS, P ierre)}.
Étant donnée la requêteq(x) = DIP4(x), Answer(q,K)
teste tout d’abord siK est consistante.Consistent(K)
calcule dans un premier tempscln(T ), qui contient
∃a−

1 ⊑ ¬∃ens3 ∈ cln(T ) – à cause de∃a−
1 ⊑ ET2,

ET2 ⊑ ¬EN3, ENM3 ⊑ EN3, et ∃ens3 ⊑ ENM3

– et dont la traduction en logique du premier ordre
est ∃x(∃y1a1(y1, x) ∧ ∃y2ens3(x, y2)). Par conséquent,

q
db(A)
unsat s’évalue àtrue et Consistent(K) retournefalse.

Answer(q,K) retourne doncAlltup(q,K).
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Si nous considérons maintenant la AboxA =
{a1(Algebre, Marc), par2(Pierre, V incent),
ens3(V incent, Analyse)} alors K est consis-
tante et Answer(q,K) calcule la reformulation
{DIP4(x)} ∪ {ppar4(x, _)} ∪ {val2(_, x)} puisque
∃ppar4 ⊑ DIP4 et ∃val−2 ⊑ DIP4 sont applicables à
DIP4(x). Answer(q,K) retourne donc{(CS)}.

3.2 Encodage propositionnel d’une Tbox

L’encodage d’une Tbox, notéΦ(T ), est la théorie de lo-
gique propotitionnelle correspondant à l’union des enco-
dages des inclusions deT : Φ(T ) =

⋃
I∈T Φ(I).

L’encodage d’une inclusion de conceptsB ⊑ C, noté
Φ(B ⊑ C) est défini récursivement par{Φ(B) ⇒ Φ(C)}
où l’encodage des conceptsB etC estΦ(B) = A lorsque
B = A, Φ(B) = P ∃ lorsqueB = ∃P , Φ(B) = P ∃−

lorsqueB = ∃P−, Φ(C) = Φ(B) lorsqueC = B et
Φ(C) = ¬Φ(B) lorsqueC = ¬B.
L’encodage d’une inclusion de rôlesR ⊑ E, notéΦ(R ⊑
E), est défini comme suit :
Φ(P ⊑ Q)={P ⇒ Q, P− ⇒ Q−, P ∃ ⇒ Q∃, P ∃−

⇒ Q∃−

}

Φ(P− ⊑ Q)={P− ⇒ Q, P ⇒ Q−, P ∃−

⇒ Q∃, P ∃ ⇒

Q∃−

}

Φ(P ⊑ Q−)={P ⇒ Q−, P− ⇒ Q, P ∃ ⇒ Q∃−

, P ∃−

⇒

Q∃}

Φ(P− ⊑ Q−)={P− ⇒ Q−, P ⇒ Q, P ∃ ⇒ Q∃, P ∃−

⇒

Q∃−

}

Φ(P ⊑ ¬Q)={P ⇒ ¬Q, P− ⇒ ¬Q−}

Φ(P− ⊑ ¬Q)={P− ⇒ ¬Q, P ⇒ ¬Q−}

Φ(P ⊑ ¬Q−)={P ⇒ ¬Q−, P− ⇒ ¬Q}

Φ(P− ⊑ ¬Q−)={P− ⇒ ¬Q−, P ⇒ ¬Q}

L’encodage d’un rôleE estΦ(E) = Φ(R) lorsqueE = R,
Φ(E) = ¬Φ(R) lorsqueE = ¬R, Φ(R) = P lorsque
R = P etΦ(R) = P− lorsqueR = P−.
Enfin, l’encodage d’une Tbox distribuée

⋃n

i=1 Ti

d’un PDMS est la théorie propositionnelle distribuée⋃n

i=1 Φ(Ti) obtenue en encodant chaque Tbox localeTi.
Dans la suite, nous utiliserons l’algorithme DECA pour
raisonner sur l’encodage d’une Tbox distribuée. Cet algo-
rithme décentralisé est implémenté dans la plate-forme So-
meWhere [1] : un système pair-à-pair d’inférence qui cal-
cule d’une façon décentralisée des conséquences logiques
d’une théorie clausale propositionnelle distribuée dans le
système. Plus précisément, grâce à une copie de DECA
s’exécutant localement sur chaque pair,DeCAi(li) (deno-
tant DECA s’exécutant sur le pairPi avec comme entrée le
littéral li du vocabulaire dePi) produit l’ensemble de tous
lesimpliqués premiers propresdeli par rapport à la théorie
distribuée

⋃n

i=1 Φ(Ti), ie les plus fortes conséquences lo-
giques de{li}∪

⋃n

i=1 Φ(Ti), qui ne sont pas conséquences
de la seule théorie

⋃n

i=1 Φ(Ti).

3.3 Vérification décentralisée de consistance

Notre approche consiste à décentraliser le calcul de la clô-
ture des NI de la Tbox distribuée

⋃n

i=1 Ti d’un PDMS sans

rôle vide4 (ie où rien n’interdit d’avoir des instances pour
les rôles) en exploitant la propriété de tranfert de l’enco-
dage propositionnel (Théorème 1) et DECA. Le point sub-
til est que dans un cadre décentralisé, nous devons déclen-
cher le calcul de la clôture des NI sur chaque pair et ainsi
initier le calcul à partir de PI et NI locales pouvant mener à
la dérivation de nouvelles NI par interaction avec des NI et
PI d’autres pairs. Pour cela, nous définissons (Définition 2)
et calculons avec DECA la clôture des NI d’un pairpar
rapport à un PDMS sans rôle vide.

Théorème 1 (Clôture des NI et calcul de conséquences)
SoientT une Tbox distribuée d’un PDMS sans rôle vide
etΦ(T ) son encodage propositionnel. SoientX etY deux
concepts basiques distincts ou deux rôles basiques dis-
tincts :cln(T ) |= X ⊑ ¬Y ssiΦ(T ) |= ¬Φ(X)∨¬Φ(Y ).

La preuve s’effectue par récurrence sur le nombre de règles
définissant la clôture des NI (Définition 9 dans [4]) utilisées
pour produireX ⊑ ¬Y (⇒) et sur la plus petite taille de
preuve par résolution pour produire¬Φ(X)∨¬Φ(Y ) (⇐).

Définition 2 (Clôture d’un pair par rapport à un PDMS)
Soit T =

⋃n

i=1 Ti la Tbox distribuée d’un PDMS
S = {Pi}i=1..n sans rôle vide. Laclôture des NI dePi par
rapport àS, notéecln(Pi), est obtenue deΦ(T ) à l’aide
deDECA comme suit :
– pour chaque PIZ ⊑ Y ∈ Ti telle queZ est dans le

vocabulaire dePi et Y est dans celui dePj (j peut
être i), Z ⊑ ¬X ∈ cln(Pi) pour tout ¬Φ(X) ∈
DeCAj(Φ(Y )).

– pour chaque NIZ ⊑ ¬Y ∈ Ti

– si Z est dans le vocabulaire dePi et Y dans celui de
Pj (j peut êtrei), Z ⊑ ¬X ∈ cln(Pi) pour chaque
¬Φ(X) ∈ DeCAj(¬Φ(Y ))

– si Y est dans le vocabulaire dePi et Z dans celui
dePj (j peut êtrei), X ⊑ ¬Y ∈ cln(Pi) pour tout
¬Φ(X) ∈ DeCAj(¬Φ(Z)).

La version décentralisée de l’algorithmeConsistent origi-
nal, notéeConsistenti lorsqu’elle s’exécute sur le pairPi,
est obtenue en remplaçantforeach α ∈ cln(T ) à la ligne
2 deAlgorithme 2 par foreachα ∈ cln(Pi), et oùqunsat

est évaluée parPi sur le sous ensemble pertinent de toute
la Abox – qui est inconnue – du PDMS. Par construction
de qunsat, chacune de ses requêtes conjonctives possède
deux atomes, l’un issu dePi et l’autre issu dePj (j peut
êtrei), le dernier fournissant dans le nom de son prédicat
l’identifiant j du pair à contacter pour l’évaluation.
Le théorème 2 établit la correction d’exécuter localement
Consistenti sur chaque pairPi pour vérifier la consis-
tance globale d’un PDMS sans rôle vide.

Théorème 2 (Correction de la vérification de consistance)
SoitS = {Pi}i=1..n un PDMS sans rôle vide.S est consis-
tant ssiConsistenti retournetrue pour touti = 1..n.

4Pour des contraintes d’espace, nous ne développons pas les raisons
de cette contrainte.
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La preuve repose tout d’abord sur le Théorème 1 montrant
l’équivalence entre la déduction d’une NI à partir d’une
Tbox et la déduction de son encodage propositionnel à par-
tir de l’encodage de la Tbox. Ensuite, le Lemme 12 de [4]
et la complétude de DECA (prouvée dans [1]) garantissent
quecln(Pi) définie dans la Définition 2 contient toutes les
NI impliquées par le PDMS faisant intervenir un concept
ou rôle du vocabulaire du pairPi. Il est alors facile de voir
qu’en exécutantConsistenti sur tout pairPi du PDMS,
nous obtenons toutes les NI impliquées par le PDMS. Par
conséquent, le Théorème 15 et le Lemme 16 de [4] ga-
rantissent que la vérification de consistance peut être faite
en évaluant l’union de requêtes conjonctivesqunsat sur les
parties pertinentes de la Abox. C’est exactement ce que fait
d’une façon décentralisée l’exécution deConsistenti sur
tous les pairs du PDMS.

3.4 Reformulation decentralisée de requêtes
Notre approche s’appuie sur l’encodage propositionnel et
l’utilisation de DECA afin de décentraliser laclôture en
chaînage arrière par rapport à des PIde chacun des
atomes de la requête. La Définition 3 définit laclôture en
chaînage arrièred’un atome par rapport à des PI comme
l’itération d’étapes élémentaires d’application de PI en
chaînage arrière (Définition 1). La Proposition 1 établit la
terminaison de ce processus itératif.

Définition 3 (Clôture en chaînage arrière d’un atome)
SoientPI un ensemble de PI,g un atome etA un en-
semble d’atomes. Laclôture en chaînage arrièrede g par
rapport à PI est cl_gr(g, PI) =

⋃
i≥1 cl_gri({g}, P I)

où cl_gri({g}, P I) est défini réursivement comme suit :
– cl_gr1(A, P I) = {gr(g, I) | g ∈ A, I ∈ PI et I est

applicable àg}
– cl_gri+1(A, P I) = cl_gr1(cl_gri(A, P I), P I).

Proposition 1 (Terminaison de la clôture d’un atome)
La clôture en chaînage arrière d’un atome par rapport
à un ensemble de PI est finie,ie il existe une constanten
telle quecl_gr(g, PI) =

⋃n

i=1 cl_gri({g}, P I).

La preuve correspond à la preuve de terminaison de
PerfectRef (Lemme 34 dans [4]).
Le Théorème 3 est l’équivalent pour les PI de la pro-
priété de transfert de l’encodage propositionnel pour les NI
(Théorème 1). Sa preuve est aussi par récurrence (nombre
d’applications de PI et plus petites preuves par résolution).

Théorème 3 (Clôture en chaînage arrière via encodage)
SoitT une Tbox dont les PI forment l’ensemblePI. Soient
g, g′ des atomes etV1, V2 des variables propositionnelles.
g′ ∈ cl_gr(g, PI) ssiΦ(T ) ∪ {¬V1} |= ¬V2 où :
- g = A(x), g′ = A′(x), V1 = A etV2 = A′ ;
- g = A(x), g′ = P (x, _), V1 = A etV2 = P ∃ ;
- g = A(x), g′ = P (_, x), V1 = A etV2 = P ∃−

;
- g = P (x, y), g′ = Q(x, y), V1 = P etV2 = Q ;
- g = P (x, y), g′ = Q(y, x), V1 = P etV2 = Q− ;

- g = P (x, _), g′ = A(x), V1 = P ∃ etV2 = A ;
- g = P (x, _), g′ = Q(x, _), V1 = P ∃ etV2 = Q∃ ;
- g = P (x, _), g′ = Q(_, x), V1 = P ∃ etV2 = Q∃−

;
- g = P (_, x), g′ = A(x), V1 = P ∃−

etV2 = A ;
- g = P (_, x), g′ = Q(x, _), V1 = P ∃−

etV2 = Q∃ ;
- g = P (_, x), g′ = Q(_, x), V1 = P ∃−

etV2 = Q∃−

.

Étant donné le Théorème 3, le calcul décentralisé de
cl_gr(g, PI) est évident en utilisant DECA : si g est
construit en termes du vocabulaire du pairPi, g′ ∈
cl_gr(g, PI) ssi ¬V2 ∈ DeCAi(¬V1) pour les mêmes
quadruplets de valeurs deg, g′, V1 etV2 que dans le Théo-
rème 3.
La version décentralisée dePerfectRef , notée
PerfectRef i lorsqu’elle s’exécute sur le pairPi,
est fournie par l’Algorithme 4. Pour chaque atome de la
requête, l’algorithme calcule – de la manière décentralisée
expliquée ci-dessus – l’ensemble de toutes ses reformula-
tions, puis il produit un ensemble de reformulations de la
requête originale en construisant toutes les conjonctions
possibles à partir des reformulations des atomes (notées
?

n
i=1cl_gr(gi, P I) à la ligne 5, où? est l’opérateur de

distribution conjonctive). Ces reformulations sont ensuite
éventuellement simplifiées en unifiant certains de leurs
atomes (lignes 8 à 11) et le processus de reformulation
est itéré sur les reformulations résultantes jusqu’à ce
qu’aucune simplification ne soit possible (boucle générale
commençant à la ligne 4).

Algorithme 4: Version decentralisée dePerfectRef

s’exécutant sur le pairPi du PDMSS
PerfectRef i(q)
Entrée: une requête conjonctiveq sur la TboxTi du pairPi

Sortie: une union de requêtes conjonctives sur la TboxT du
PDMSS
(1) PR := {q}
(2) PR′ := PR
(3) while PR′ 6= ∅
(4) (a) foreach q′ = g1 ∧ g2 ∧ . . . ∧ gn ∈ PR′

(5) PR′′ := ?
n
i=1cl_gr(gi, P I)

(6) PR′ := ∅
(7) (b) foreach q′′ ∈ PR′′

(8) foreachg′
1, g

′
2 ∈ q′′

(9) if g′
1 etg′

2 sont unifiables
(10) PR′ := PR′ ∪ {τ (reduce(q′′, g′

1, g
′
2))}

(11) PR := PR ∪ PR′ ∪ PR′′

(12) return PR

Le théorème suivant établit la correction de l’algorithme
décentralisé de reformulation de requêtesPerfectRef i.

Théorème 4 (Correction dePerfectRef i) Soit T =⋃n

i=1 Ti une Tbox d’un PDMS. Soitq une requête conjonc-
tive surTi. PerfectRef i(q) retourne le même ensemble
de requêtes conjonctives quePerfectRef(q, T ).

Sa preuve résulte (1) de l’observation que la version centra-
lisée dePerfectRef i (dans laquellecl_gr(gi, P I) est cal-
culée en itérant des applications de PI sur chaque atomegi

Session 1B

47



de la requête) produit le même résultat que lePerfectRef

original, et (2) du Théorème 3 et de la complétude de
DECA, garantissant le calcul décentralisé de tout l’en-
semblecl_gr(gi, P I).

3.5 Répondre à des requêtes de façon décen-
tralisée

Contrairement à l’algorithmeAnswer original, la consis-
tance globale du PDMS ne peut pas être vérifiée car le
pair interrogéPi ne connaît pas tous les pairs du PDMS.
Toutefois, il peut obtenir les identifiants1, . . . , k des pairs
participant à une reformulation de la requête (pour les
contacter) grâce aux identifiants utilisés dans les noms de
concepts et rôles atomiques apparaissant dans cette refor-
mulation. L’algorithme 5 décrit l’algorithme décentralisé
Answeri qui vérifie de façon décentralisée si

⋃k

j=1(Tj ∪
Aj) est consistante et calcule les réponses à la requête en
évaluant l’union de ses reformulations sur les Aboxes per-
tinentes,ie

⋃
j=[1..k] Aj . Dans cet algorithme⊥ remplace

AllTup(Q,K) par rapport à l’algorithmeAnswer origi-
nal. L’intérêt de l’algorithme 5 est de fournir des réponses
bien fondées, ie des réponses dérivées à partir d’un sous-
ensemble consistant de la KB (éventuellement inconsis-
tante) du PDMS.

Algorithme 5: L’algorithme décentraliséAnswer s’exé-
cutant sur le pairPi du PDMSS
Answeri(Q)
Entrée: une union de requêtes conjonctivesQ sur la BCKi =
〈Ti,Ai〉 dePi

Sortie: ans(Q,K) oùK = 〈T ,A〉 est la BC du PDMSS
(1) q =

S

q′∈Q
PerfectRef i(q′)

(2) if Consistentj() retournetrue pour tout identifiant de pair
j apparaissant dansq

(3) return qdb(
Sk

j=1
Aj ) tq 1, . . . , k sont tous les identifiants

de pairs apparaissant dansq
(4) else return le singleton{⊥}

Exemple (suite). Considérons le PDMS de
la figure 1 avec A1 = {a1(Algebre, Marc)},
A2 = {par2(Pierre, V incent)}, A3 =
{ens3(Marc, Analyse)} etA4 = {ppar4(CS, P ierre)}.
Étant donnée la requêteq(x) = ET2(x) demandant au pair
P2 de trouver tous les étudiants du PDMS,Answer2(q)
calcule la reformulation{ET2(x)} ∪ {ETA2(x)} ∪
{a1(_, x)}∪{par2(x, _)}∪{ppar4(x, _)}. Grâce à la ver-
sion décentralisée deConsistent, Answer2(q) sait que
P1 contribue à l’inconsistance du système (Consistent1

trouve ∃a−
1 ⊑ ¬∃ens3 ∈ cln(P1)). Answer2(q,K)

retourne donc⊥.
Étant donnée la requêteq′(x) = DIP4(x) demandant au
pair P4 de trouver les diplômes recensés dans le PDMS,
Answer4(q′) calcule la reformulation{DIP4(x)} ∪
{ppar4(x, _)}∪{val2(_, x)}. Puisque le PDMS est incon-
sistant (cf. ci-dessus) mais queP2 etP4 ne contribuent pas
à cette inconsistance,Answer4(q′) retourne{(CS)} qui
est une réponse bien fondée.

4 Répondre à des requêtes via des
vues

Nous fournissons des algorithmes pour calculer les ré-
ponses certaines à une requête sur une BC (centralisée ou
distribuée)K = 〈T ,V , E〉. Pour cela, nous utilisons l’al-
gorithmeMiniCon [8] qui produit les réécritures maxi-
males d’une requête conjonctiveq en utilisant l’ensemble
V de vues conjonctives. Uneréécriture de q est une re-
quête conjonctiveqv dont les prédicats apparaissant dans
sa définition sont des noms de vues deV et telle que
T ∪ V |= ∀x̄ (qv(x̄) ⇒ q(x̄)). Une réécritureqv de q est
maximales’il n’existe pas d’autre réécriture deq stricte-
ment plus générale queqv. Il a été montré ([7]) que l’en-
semble des réponses certaines à une requête peut être ob-
tenu en évaluant sur les extensions de vues l’union (finie)
de ses réécritures maximales.

4.1 Cas centralisé
V iewConsistent est une variante de l’algorithme
Consistent original permettant de vérifier la consistance
d’une BCK = 〈T ,V , E〉. Il est obtenu en remplaçant :
- qunsat := qunsat ∪ {δ(α)} à la ligne 3 de l’Algo-
rithme 2 parqunsat := qunsat ∪ MiniCon(δ(α),V), où
MiniCon(δ(α),V) fournit les réécritures maximales en
termes deV de la traduction en logique du premier ordre
δ(α) des NIα impliquées logiquement parT ,

- q
db(A)
unsat à la ligne (4) de l’Algorithme 2 parqdb(E)

unsat, ie l’éva-
luation dequnsat – au sens des bases de données relation-
nelles – sur les extensions de vues.

Théorème 5 (Correction de la vérification de consistance)
Soit K = 〈T ,V , E〉 une BC. K est consistante ssi
V iewConsistent(K) retournetrue.

Considérons de façon équivalente queK est inconsistante
ssiV iewConsistent(K) retournefalse.
(⇐) De α ∈ cln(T ) et qv ∈ MiniCon(δ(α),V) nous dé-
duisonsT ∪V |= (qv ⇒ δ(α)) et ainsiqv est une réécriture
conjonctive deδ(α), dont l’évaluation fournit des réponses
certaines. Il en découle queK est inconsistante dès lors que
V iewConsistent(K) retournefalse.
(⇒) Observons queT ∪ V et V ∪ E sont toujours satis-
fiables. Donc, siK = 〈T ,V , E〉 est inconsistante alors
α ∈ cln(T ) telle queδ(α) = ∃x̄ q(x̄) etV ∪E |= ∃x̄ q(x̄).
Soit t̄ un tuple fait de constantes apparaissant dansE
tel queV ∪ E |= q(t̄). En adaptant la notion de témoin
d’un tuple introduite dans le Lemme 39 de [4] àE au
lieu de A, nous construisons à partir du témoin det̄

une requête conjonctive spécifiqueqv en termes de vues
telle que t̄ est dans son ensemble de réponses et nous
montrons que cette requête est une réécriture deq. Puisque
MiniCon(δ(α),V) calcule toutes les réécritures maxi-
males deδ(α) (Théorème 1 de [8]),qv spécialise l’une
d’elles, doncV iewConsistent(K) retournefalse.

CertainAnswer (Algorithme 6) est une variante de l’al-
gorithmeAnswer original qui calcule les réponses cer-
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taines d’une union de requêtes conjonctivesQ sur une BC
K = 〈T ,V , E〉. Si la BC est inconsistante, l’algorithme re-
tourneAlltup(Q, E), l’ensemble de tous les tuples d’arité
deQ pouvant être générés à partir des constantes deE . Si-
non, il calcule (en utilisantMiniCon(q′,V)) puis évalue
les réécritures des requêtes conjonctivesq′ retournées par
PerfectRef , modélisant les différentes manières de dé-
plier la requête initiale à partir des PI deT .

Algorithme 6: L’algorithmeCertainAnswer
CertainAnswer(Q,K)
Entrée: une union de requêtes conjonctivesQ et une BCK =
〈T ,V, E〉
Sortie: cert(Q,K)
(1) if notV iewConsistent(K)
(2) return Alltup(Q,E)
(3) else
(4) Q′ :=

S

q∈Q
PerfectRef(q,T )

(5) return (
S

q′∈Q′ MiniCon(q′,V))db(E)

Théorème 6 (Correction deCertainAnswer) Soient
K = 〈T ,V , E〉 une BC etQ une union de requêtes
conjonctives.cert(Q,K) = CertainAnswer(Q,K).

Quand K est inconsistante, la correction de
CertainAnswer découle directement de celle de
V iewConsistent. Considérons maintenant queK
est consistante. Deq′ ∈ PerfectRef(q, T ) et
qv ∈ MiniCon(q′,V) nous déduisonsT ∪ V |=
∀x̄ (qv(x̄) ⇒ q(x̄)) et ainsiqv est une réécriture conjonc-
tive deq, dont l’évaluation fournit des réponses certaines.
Maintenant, sīt est une réponse certaine, en adaptant la
notion de témoin d’un tuple introduite dans le Lemme
39 de [4] àE au lieu deA, nous construisons à partir
du témoin det̄ une requête conjonctive spécifiqueqv

en termes de vues telle quēt est dans son ensemble de
réponses et nous montrons par récurrence que cette requête
est une réécriture d’une reformulationq′ de q. Puisque
MiniCon calcule toutes les réécritures maximales deq′

(Théorème 1 de [8]), soitqv est l’une d’elles, soitqv soit
implique logiquement l’une d’elles, et̄t sera donc retourné
par la ligne 5 de l’Algorithme 6.

4.2 Cas décentralisé
Pour des contraintes d’espace, nous ne présentons que briè-
vement l’extension des résultats précédents aux PDMS.
Les versions décentralisées deV iewConsistent et
de CertainAnswer sont notéesV iewConsistenti et
CertainAnsweri lorsqu’elles s’exécutent sur un pair
Pi. Ce sont des variantes des algorithmes décentralisés
Consistenti et Answeri présentés dans la section précé-
dente. Elles utilisent la fonctionfetchV iews(q) où q est
une requête conjonctive pouvant mettre en jeu le vocabu-
laire de différents pairs :fetchV iews(q) récupère sur ces
pairs les vues dont l’un des atomes peut être unifié avec un
atome de la requête. Pour cela,fetchV iews(q) contacte
les pairs dont les identifiants apparaissent dans les noms de
concepts et rôles atomiques utilisés dansq.

L’algorithme V iewConsistenti étend Consistenti en
remplaçant l’évaluation dequnsat sur les Aboxes perti-
nentes par l’évaluation deQunsat sur les extensions de
vues pertinentes, oùQunsat est obtenue à partir dequnsat

(qui est calculée comme dansConsistenti) comme suit :
Qunsat :=

⋃
q∈qunsat

MiniCon(q, fetchV iews(q)).
L’algorithme CertainAnsweri étendAnsweri en rem-
plaçant l’évaluation sur les Aboxes pertinentes de l’union
q des reformulations de la requête initiale (ligne 2 dans
l’Algorithme 5) par l’évaluation de la requêteQ′ :=⋃

q′∈q MiniCon(q′, fetchV iews(q′)) sur les extensions
de vues pertinentes.

5 Conclusion
Cet article se fonde sur et étend des travaux en intégration
d’information ([4, 6, 8]). Pour répondre à des requêtes à
l’aide de vues dans DL-LITER, nous fournissons un algo-
rithme centralisé et un autre décentralisé qui calculent les
réponses certaines via des réécritures. Dans le cas décentra-
lisé, nos travaux étendent le modèle de données des PDMS
SOMERDFS [2]. Enfin, notre notion de réponses bien fon-
dées se distingue des travaux de [3] qui utilise l’answer set
programmingafin de définir des réponses consistantes dans
un PDMS éventuellement inconsistant.
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