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第1章 はじめに

1.1 本研究の背景

近年，情報システムはますます複雑化し，その制御プログラムは膨大

な数の制御状態を持つ．そのため，あらゆる状況を想定した完全な安全

性を保証することは単純なテストのみでは難しい．システムが設計時に

予期していなかった状況に陥り，障害が発生することも珍しくない．車

載制御システム，航空管制システムや原子力発電所の制御システムなど

の欠陥は甚大な経済的・人的被害を生む．それゆえ，そのようなセイフ

ティクリティカルなシステムについては，理論的な安全性が保証される

形式検証技術への期待が高まり，高コストにも関わらず実際の開発でも

活用されはじめている．

セイフティクリティカルなシステムの多くは，リアクティブシステム

としてみることができる．リアクティブシステムとは，環境とのインタ

ラクションの維持を目的としたシステムのことであり，環境からのあら

ゆる要求に対して，適切なタイミングで正しく応答を返すことが強く求

められるのが特徴である．

このようなシステムの検証において最も利用されている形式検証技術と

して，モデル検査 [23]がある．モデル検査とは，形式的に表現されたシス

テム（のモデル）に欠陥がないかを調べる技術であり，設計段階での検証

や実装段階での検証において活用されている．モデル検査では，システム

が別途記述された仕様を満たすかなどが検査される．システムの記述には，

状態遷移系，プロセス代数（CSP[41], CCS[61]や π-計算 [67]），時間オー

トマトン [2]，確率的システム（マルコフ連鎖やマルコフ決定過程）など

が用いられ，システムが満たすべき性質を表す仕様の記述には，線形時間

論理（Linear Temporal Logic, LTL）[70]，分岐時間論理（Computational

Tree Logic, CTL）[33]やそれらの拡張論理など,時間論理が用いられるこ

とが多い．代表的なツールとしては，SPIN[42]，NuSMV[22]，Kronos[18]，

PRISM[54]などがある．
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モデル検査技術が設計・実装段階での検証に活用されている一方，よ

り上流の仕様段階での検証に活用される技術についても研究が行われて

いる．形式的な言語で厳密な仕様を記述し，分析することは，開発初期

段階での欠陥の発見につながり，大きな手戻りを削減する．それゆえ，仕

様段階での十分な検証は，設計・実装段階での検証以上に開発プロセス

全体の効率向上に寄与するといわれている [43]．

リアクティブシステム仕様の検証においては，時間論理で振る舞いの

集合を定める動作仕様を記述し，検証することが有効である．安全なシ

ステム構築のためにリアクティブシステム仕様に求められることは，単

に充足可能である（仕様を満たす振る舞いが存在する）ことだけではな

い．環境に対して開いたリアクティブシステムにおいては，その振る舞

いは環境の振る舞いに依存し，環境の振る舞いをシステムはコントロー

ルできない．そのため，リアクティブシステム仕様は，「環境からのどの

ような要求イベントがどのような順序で生起しても，仕様を満たすよう

な応答を過去の要求履歴より決定する実現システムが存在する」という

実現可能性 [1, 71]を満たすことが望まれる．実現可能性の検査を行うこ

とで，仕様記述において見過ごされがちな危険な状況に陥る可能性を検

出することが可能となる．さらに，実現可能であることがわかれば，シ

ステムの合成も可能であり [71]，有限状態遷移機械で表現される実現シス

テム（そのすべての振る舞いが仕様を満たすことが保証されている）を

得ることができる．モデル検査と対比すると，

モデル検査：

入力：システム，仕様

出力：システムが仕様を満たすか？［Yes/No］

（システムが仕様の実現システムであるか？）

実現可能性判定・システム合成：

入力：仕様

出力：仕様が実現システムを持つか？［Yes/No］ ＋ 実現システム

のようになる．すなわち，モデル検査において検査対象となるシステム

を，実現可能性判定・システム合成では機械的に合成することができる．

実現可能性やシステム合成について，これまでに様々な研究が行われ

ている．仕様記述言語の拡張 [11, 26, 17, 92]や，非同期システムや分散

システムを取り扱うための概念の拡張 [72, 73, 95, 57, 50] についての研

4



究がある．また，実現不能な仕様の分析を目的とした仕様の分類法 [64]，

欠陥原因の特定手法 [65, 37]の研究も行われている．効率化に関しては，

判定・合成手続きの単純化 [45, 52]，シンボリックな判定・合成法 [69, 29]

や分割判定・合成法 [49, 35]などについての研究がある．ツールの開発も

行われており，T3[9, 8, 5, 93]，Lily[45]，Acacia[34]（及び，その後継ツー

ルAcacia+[16]）やUnbeast[30]などがある．

しかしながら，実現可能性判定やシステム合成は，一般に極めて煩雑

で計算コストの高い処理を伴うという問題がある．LTLで記述されたリ

アクティブシステム仕様の実現可能性判定問題は 2EXPTIME完全である

ことが知られている [74]．これまでに開発されているツールで検証できる

仕様の規模は，ごく限られたものとなっている．このような問題が，実

現可能性判定やシステム合成の実用化への大きな障壁となっている．

1.2 研究の目的・内容

本論文は，リアクティブシステム仕様の実現可能性に関する検証の計

算量削減方式に関して，(i)検証する性質の制限と (ii)仕様の構文制限の

２つのアプローチによる研究を行ったものである．

実現可能性判定問題は 2EXPTIME完全であるが，それだけを理由に現

実的でないと結論付けるべきではない．その計算量はあくまでワースト

ケースでの難しさを表しているに過ぎない．NP完全の問題を扱うSATソ

ルバは，近年驚くほど高速である．また，NONELEMENTARY（2EXP-

TIMEよりも難しい問題のクラス）の問題を扱うモデル検査器MONA[32]

は，実際的な問題に適用されている．入力や調べる性質を制限するなど

して問題を単純化すれば，多くの場合安価に判定できる可能性は十分に

ある．本研究は，このようなアプローチで実現可能性検証の適用範囲を

広げることを目的としている．

(i) 検証する性質の制限

検証する性質を制限すれば，リアクティブシステム仕様の実現可能性

に関する検証の困難さは避けられえる．適切に制限した検証性質（実現

可能性の必要条件）であれば，その判定で実際的な仕様の欠陥の多くを

検出できるため，そのような検証性質の導入，及びその効率的な判定手

続きの構築は実用上重要である．
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本研究では，実現不能な仕様の分類のために森らによって導入された

強充足可能性 [64]という性質に着目する．強充足可能性とは，「任意の要

求イベント列に対して，その仕様を満たす応答イベントが存在する」と

いう性質である．これまでに，[97, 38]で判定手続きが，[65, 37]でこの

性質が満たされないときの原因の導出法が提案されている．この性質は，

実現可能性の必要条件ではあるが，実用的なリアクティブシステムの仕

様の多くが，強充足可能ならば実現可能でもあるとの議論もあり [65]，こ

の性質の判定によって，リアクティブシステム仕様の多く欠陥を検出で

きると考えられている．

まず本研究では，強充足可能性判定問題の計算量について考察し，

• LTLで記述されたリアクティブシステム仕様の強充足可能性判定問

題は EXPSPACE完全であること，及び

• 時間演算子のネストを 2までと制限しても，強充足可能性判定問題

の計算量は下がらず，EXPSPACE完全のままであること

を示す．それがEXPSPACE完全であることより，強充足可能性判定問題

は，充足可能性判定問題（計算量はPSPACE完全 [88]）よりも真に難し

く，実現可能性判定問題（計算量は 2EXPTIME完全）以下の難しさであ

ることがわかる1 ．実現可能性と比較して計算量理論的な優位性があるこ

と，及び実用的なリアクティブシステムの仕様の多くが強充足可能なら

ば実現可能でもあることから，リアクティブシステム仕様の欠陥を効率

的に検出するために，実現可能性判定の代わりに強充足可能性判定を用

いることは有効であると考える．

さらに本研究では，強充足可能性を基にした有界検査手法を提案する．

有界検査とは，入力としてパラメータ kも与え，その kに応じた反例（も

しくは証拠）が存在するかを調べることである．このような検査手法は，

有界モデル検査 [14]やAlloy Analyzer[44]など，他の検証の分野では広く

受け入れられている．このような手法の長所は，単純な欠陥が存在する

かを安価に検査できることにある．これは，

• 検査における探索範囲が限定さていること，及び

• 高速な SATソルバ（[66, 28, 13]など）や SMTソルバ（[27]など）

をその検査において効果的に利用できること

1Pと NPとの関係と同様，EXPSPACE ̸= 2EXPTIMEであるかは明らかになって
いない．

6



による．不具合のある実際的な検査対象には小さな反例が存在すること

が多く，制限された範囲の検査でも多くの欠陥を見つけられる．

ここでは，強充足可能性を制限した有界強充足可能性の概念を導入し，

その判定手続きを提案する．有界強充足可能性は，強充足可能性をサイ

ズ kの繰り返し構造として表現される要求イベント列のみを考慮するよ

うに制限した性質である．つまり，仕様，パラメータ kに対して，「サイズ

kの繰り返し構造で表現される任意の要求イベント列に対して，仕様を満

たす応答イベント列が存在する」という性質であり，仕様を満たすよう

に応答できない単純な要求パターンが存在しないことを表す．強充足不

能な仕様は，比較的に小さな反例（仕様を満たすように応答することが

できないサイズ kの繰り返し構造で表現される要求パターン）を持つこ

とが多い．それゆえ，この性質の判定で多くの欠陥を検出できると予想

される．ここでは，SATソルバを用いて有界強充足可能性を判定する手

続きを与える．この手続では，まず，仕様を満たすように応答可能な要

求イベント列をちょうど受理する非決定性Büchiオートマトン (NBA)を

構成する．そして，そのNBAがサイズ kの任意の繰り返し構造で表現さ

れる要求イベント列を受理する（有界全受理である）かどうかを調べる．

本研究では，このNBAの有界全受理判定を SATソルバを用いて行う．

有界強充足可能性問題の計算量についても考察し，LTLで記述されたリ

アクティブシステム仕様の有界強充足可能性判定問題が co-NEXPTIME

完全であることを示す．これにより，有界強充足可能性判定問題が強充

足可能性判定問題以下の難しさであることを明らかにする2．

本研究では，実験により，本手法が強充足可能性や実現可能性の判定

と比べてより大きな仕様を取り扱え，小さな繰り返し構造として表現さ

れる反例の存在を効率的に調べられることを確かめた．本論文では，そ

の結果についても報告する．

(ii) 仕様の構文制限

検証する仕様の構文を制限すれば，検証の煩雑さは避けられえる．少

ないコストで判定を行え，十分な表現力を持つ言語のサブセットを見つ

け出すことは実用上の観点から重要である．本研究では，実現可能性判

定の煩雑さを避られるように構文を制限したLTLのサブセットを与える．

2co-NEXPTIME ̸= EXPSPACEであるかは明らかになっていない．
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LTLで記述されたリアクティブシステム仕様の実現可能性判定は，通

常，仕様から決定性 ωオートマトンを構成し，それを分析することで行

われる．決定性ωオートマトンは，一般に Safraの構成法 [75]を用いて非

決定性ωオートマトンを決定化することで構成される．この Safraの構成

法は，有限長の語の上のオートマトンの決定化で用いられる部分集合構

成法に比べ，極めて煩雑で計算コストの高い処理を伴う．部分集合構成

法では，元のオートマトンの状態集合を決定化後の状態とするのに対し，

Safraの構成法では，元のオートマトンの状態集合をノードとする木を決

定化後の状態とする．このような煩雑な構成のため，各種効率化を施し

づらい．過去に実装も試みられているが，状態が十数個のオートマトン

の決定化が限界である [40]．これまでに Safraの構成法を用いない実現可

能性判定法も提案されいているが [52]，取り扱うことのできる仕様の規模

は依然としてごく限らたものとなっている．

そこで本研究では，決定性 ωオートマトン構成を単純化する観点から

構文を制限したLTLのサブセットLTLepとその双対であるLTLgpを，決

定性 ωオートマトン構成法とともに提案する．LTLgpは，その仕様から

ある構造的な特徴を持つ非決定性 ωオートマトンを構成できるという性

質を持つ．提案する構成法では，その構造的特徴を利用し，Safraの構成

法よりも簡潔な部分集合構成法で非決定性 ωオートマトンを決定化する

ことが可能である．LTLepについても，LTLgpとの双対性を利用するこ

とで，部分集合構成法を基に決定性 ωオートマトンを構成できる．

本研究では，構文を制限した仕様について実験を行い，本手法によっ

てより大規模な仕様を取り扱え，効率的に実現可能性判定を行えること

を確かめた．本論文では，その結果についても報告する．

1.3 本論文の構成

本論文の構成は次の通りである．まず，2章で，リアクティブシステム

仕様の実現可能性に関する諸概念の定義を与える．次に，3章で3，LTLで

記述されたリアクティブシステム仕様の強充足可能性判定問題の計算量が

EXPSPACE完全であること，及び時間演算子のネストを２までと制限し

てもその計算量は変わらないことを示す．次に，4章で4，有界強充足可能

性の概念を導入し，SATソルバを用いた判定手続きを与える．その有界強

33章は，[80, 83, 84]を基にしている．
44章は，[81, 85, 86]を基にしている．
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充足可能性判定問題の計算量についても考察し，それが co-NEXPTIME

完全であることを示す．さらに，提案する手法と他の性質判定の実行時

間を比較する実験の結果を示す．次に，5章で5，実現可能性判定で必要

となる決定性 ωオートマトン構成を簡単化する観点から構文を制限した

LTLのサブセットを与える．そのサブセットの特徴について述べ，その

特徴を利用する部分集合構成法を基にした決定性 ωオートマトン構成法

を提案する．さらに，提案する手法と他の手法の効率を比較する実験の

結果を示す．最後に 6章で，本論文のまとめを述べる．

55章は，[79, 82]を基にしている．
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第2章 リアクティブシステム仕

様の実現可能性

本章では，リアクティブシステム仕様の実現可能性に関する諸概念の

定義を与える．ここで与える定義は，基本的に [64]に準じている．

2.1 リアクティブシステム

リアクティブシステムとは，環境とのインタラクションの維持を目的

とするシステムであり，RS = ⟨X,Y, r⟩と形式化できる．ここで，

• Xは環境が生起させる要求イベントの集合である．

• Y はシステムが生起させる応答イベントの集合である．

• r : (2X)+ → 2Y は，リアクション関数である．ここで，(2X)+は有

限長の要求イベント集合の列の集合である（i番目の要素は，時点

iで生起したイベントの集合であり，そこに含まれないイベントは

そこで生起しなかったことを表す）．リアクション関数とは，以前

に生起した要求イベントの集合の列から現時点においてシステムが

生起させる応答イベントの集合を決定する関数である．

要求イベント集合Xの部分集合の列を要求イベント集合列と呼び，応

答イベント集合Y の部分集合の列を応答イベント集合列と呼ぶ．また，イ

ベント集合X ∪ Y の部分集合の無限長の列を振る舞いと呼ぶ．
要求イベント集合列 ã = a0a1a2 . . .に対するリアクティブシステムRS =

⟨X,Y, r⟩の振る舞いは，

(a0 ∪ r(a0))(a1 ∪ r(a0a1))(a2 ∪ r(a0a1a2)) . . .

であり，behaveRS (ã)と記す．
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2.2 リアクティブシステムの動作仕様

リアクティブシステムの動作仕様は，システムの可能な無限長の振る

舞いの集合を定める．可能な振る舞いを定める手段としては様々なもの

があるが，本論文では，リアクティブシステムの仕様記述言語として線

形時間論理（Linear Temporal Logic, 以下 LTL）を用いる．

LTLの構文

本論文で扱うLTLは，時間演算子として neXt演算子Xと強いUntil演

算子Uを持つものである．

要求イベントの集合Xと応答イベントの集合 Y が与えらたとき，LTL

式は以下のように定義される．

• p ∈ X ∪ Y ならば，pは LTL式である．

• φ, ψが LTL式ならば，¬φ, Xφ, φ ∧ ψ, φUψも LTL式である．

LTLの意味論

LTL式は，振る舞い, つまりX ∪ Y の部分集合の無限列上に解釈され
る．φをLTL式とし，σ ∈ (2X∪Y )ωを振る舞いとする. 振る舞い σがφを

満たすことを σ |= φと表し，以下のように再帰的に定義する．

• σ |= p iff p ∈ σ[0],

• σ |= ¬φ iff σ ̸|= φ,

• σ |= φ ∧ ψ iff σ |= φ and σ |= ψ,

• σ |= Xφ iff σ[1 . . .] |= φ,

• σ |= φUψ iff ∃j ≥ 0
(
σ[j . . .] |= ψ and ∀k(0 ≤ k < j) σ[k . . .] |= φ

)
.

ここで，σ[i]は σの i番目の要素を，σ[i . . .]は σの i番目以降の振る舞い

を表す．

LTL式 φに対して σ |= φを満たす σが存在する場合，φは充足可能で

あるという．
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略記として，⊤,⊥,∨,→,⊕を通常のように用いる．また，Release演算

子R（Until演算子の双対）， Finally演算子F，及びGlobally演算子G

（Finally演算子の双対）を以下のように導入する．

φRψ ≡ ¬(¬φU¬ψ)
Fφ ≡ ⊤Uφ

Gφ ≡ ¬F¬φ

各演算子の直感的な意味は，以下の通りである．

Xφ：「次の時間で φが成立する」

φUψ：「ψがいつか必ず成立し，それまでの間ずっと φが成立し続

ける」

φRψ：「ψがずっと成立し続ける，もしくは ψが成立しなくなる時

点までに（少なくとも１度は）φが成立する」

Fφ：「いつか必ず φが成立する」

Gφ：「ずっと φが成立し続ける」

2.3 実現可能性

実現可能性とは，「どのような要求イベントがどのような順序で生起し

ても，仕様を満たすような応答を過去の要求履歴から決定できるリアク

ティブシステムが存在する」という性質であり，次のように形式化される．

Specを仕様とする．リアクティブシステムRS が，

∀ã.(behaveRS (ã) |= Spec)

を満たすとき，RS は Specの実現であるという．Specが実現を持つとき，

Specは実現可能 [1, 71]であるという．

例

例として，以下のようなドア制御システムの仕様について考える．

0. ドアには，開ボタンと閉ボタンとがある．
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1. 開ボタンが押されたら，いつか必ずドアは開く．

2. 閉ボタンが押されている間は，ドアは閉じ続ける．

「開ボタンが押される」と「閉ボタンが押される」を要求イベントとし，

それぞれを x1と x2とで表す．「ドアを開く（閉じる）」を応答イベントと

し，y(¬y)で表す．このとき，この仕様は次のように表現できる．

door : G((x1 → Fy) ∧ (x2 → ¬y))

この仕様doorは一見問題のないようにみえるが，実現可能ではない（充足

可能ではある）．これは，開ボタンが押された以後ずっと閉ボタンが押され

続ける場合，いかなるシステムも仕様を満たすようには振る舞えないため

である．すなわち，̃a = {x1, x2}{x2}{x2} . . .に対してbehaveRS (ã) |= door

を満たす RS は存在しない．したがって，∃RS∀ã.(behaveRS (ã) |= door)

は満たされず，仕様 door は実現不能となる．

条件 1を次のように変更することを考える．

1’ 閉ボタンが押されていないときに開ボタンが押されたら，ドアを

開く．

仕様は次のように表現できる．

door ′ : G((x1 ∧ ¬x2 → y) ∧ (x2 → ¬y))

このとき，次のようなリアクション関数を持つRS は，仕様 door ′の実現

となりえ，

r(a1a2 . . . an) =

{
{} x2 ∈ an

{y} その他のとき

仕様 door ′は実現可能である．
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第3章 強充足可能性判定問題の

計算量

本研究では，仕様に潜む欠陥を効率的に検出する手法を模索するにあ

たり，強充足可能性 [64]という性質に着目する．強充足可能性は，実現

不能な仕様の分類のために森らによって導入された実現可能性の必要条

件の一つである．この性質は，実現可能性の必要条件ではあるが，実際

的なリアクティブシステム仕様の多くが，実現不能であれば強充足不能

でもあるため [65]，この性質の判定によって，仕様の多くの欠陥を検出で

きると考えられている．

本章では，LTLで記述されたリアクティブシステム仕様の強充足可能

性判定問題の計算量について考察し，それが EXPSPACE完全であるこ

とを示す．すなわち，強充足可能性判定問題が決定性チューリング機械

でO(2p(n))の領域（p(n)は nの多項式関数）を使って解ける問題のクラ

スEXPSPACEに属すること，及びEXPSPACEに属する任意の問題が強

充足可能性判定問題に多項式帰着可能であることを示す．さらに，強充

足可能性判定問題は，時間演算子のネストを 2までと制限しても，その

計算量は EXPSPACE完全のままであることも示す．

3.1 強充足可能性

本節では，実現可能性の必要条件である強充足可能性について紹介する．

強充足可能性とは，「環境が将来生起する要求イベント集合列が予めわ

かるならば，仕様を満たすように生起させる応答イベントの列を決定で

きる」という性質であり，次のように定義される．

定義 3.1.1 (強充足可能性 [64]). 仕様 Specが以下を満たすとき，Specは

強充足可能であるという．

∀ã∃b.(⟨ã, b̃⟩ |= Spec)
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ここで，ãは無限長の要求イベント集合列であり，b̃は無限長の応答イベ

ント集合列である．ã = a0a1 . . .，b̃ = b0b1 . . .のとき，

⟨ã, b̃⟩ = (a0 ∪ b0)(a1 ∪ b1) . . .

とする．

例として，2.3節で扱ったドア制御システムの仕様

door :G((x1 → Fy) ∧ (x2 → ¬y))

について考える．仕様 door は実現不能であるが，強充足不能でもある．

これは，要求イベント集合列 ã = {x1, x2}{x2}{x2} . . . （開ボタンが押さ
れた以後ずっと閉ボタンが押され続けることを表す）に対して，door を

満たす応答イベント集合列が存在しない，すなわち，∃b̃⟨ã, b̃⟩ |= door が

満みたされないためである．

続いて，強充足可能性と実現可能性の違いをみるため，次のような仕

様について考える．

Fr ↔ s　

ここで，rは要求イベントであり，sは応答イベントである．rの如何なる

生起パターンに対しても仕様を満たす応答パターンは存在するため，こ

の仕様は強充足可能である．しかし，実現可能ではない．リアクティブシ

ステムが観測できるのは，すでに生起したイベントのみである．この仕

様のように将来の要求イベントの生起が分からなければ現在の出力を決

定できない場合，仕様は実現不能となる．強充足可能性と実現可能性と

の違いは，「システムは環境の将来起こす要求を知ることができない」と

いう制約を考慮しているかどうかにある．

しかし，Fr ↔ sのような仕様が記述されることは稀であり，実用的な

リアクティブシステムの仕様の多くが，強充足可能ならば実現可能でも

ある [65]．そのため，この強充足可能性の判定によって，リアクティブシ

ステム仕様の多く欠陥を検出できると考えられている．

3.2 準備：非決定性Büchiオートマトン

本研究では，強充足可能性判定問題の計算量を分析するにあたり，無

限長の語を扱う ωオートマトンの一種である非決定性 Büchiオートマト
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ン（Non-deterministic Büchi Automata，以下NBA）を用いる1．以下で

は，その定義を与える．

NBAは，五つ組A = ⟨Σ, Q, qI , δ, F ⟩である．ここで，

• Σは有限のアルファベット，

• Qは有限の状態の集合，

• qI ∈ Qは初期状態，

• δ ⊆ Q× Σ×Qは遷移関係，

• F ⊆ Q：受理状態の集合である．

Σ上の無限長の語 αの行程は，以下を満たす状態の無限列 ϱ ∈ Qω で

ある．

• ϱ[0] = qI であり，かつ

• すべての i ≥ 0において (ϱ[i], α[i], ϱ[i+ 1]) ∈ δである

行程がFに含まれる状態を無限回通過するとき，すなわち，inf (ϱ)∩F ̸=
∅を満たすとき，その行程を受理行程と呼ぶ．ここで，inf (ϱ)はQ上の無

限列 ϱに無限回出現する要素の集合を表す．

無限長の語 αに対して，受理行程が存在するとき，Aは αを受理する

という．Aが受理する無限長の語の集合をAの受理言語といい，L(A)で

表す．

3.3 計算量の上界

まず，強充足可能性判定問題の計算量の上界，すなわち，この問題が

EXPSPACEに属することを示す．ここでは，O(2p(n))の領域を使って判

定可能な強充足可能性手続きを与えることで，それを明らかにする．こ

こで与える手続きは，[38]によって提案された ωオートマトンを用いる

強充足可能性判定手続きに変更を加えたものである2 ．

SpecをLTLによるリアクティブシステム仕様とする．Specの強充足可

能性の判定は，次の手順で行うことができる．

15章では他の ωオートマトンも用いる．その定義は 5.2節で与える．
2[38]では，Mullerオートマトンを用いた判定手続きが提案されている．本論文では，

非決定性 Büchiオートマトンによる判定手続きを定義する．
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1. Specを満たす振る舞いをちょうど受理する，つまり，L(A) = {σ |
σ |= Spec}となるNBA A = ⟨2X∪Y , Q, qI , δ, F ⟩ を構成する．

2. Aをもとに，アルファベットを要求イベントのみに制限したNBA

A′ = ⟨2X , Q, qI , δ′, F ⟩を構成する．ここで，δ′ = {(q, a, q′) | ∃b.(q, a∪
b, q′) ∈ δ} である．

• L(A′) = {ã | ∃b̃.⟨ã, b̃⟩ |= Spec} となる．すなわち，A′は仕様

を満たすように応答可能な要求イベント集合列をちょうど受理

する．

3. A′の全受理判定（L(A′) = (2X)ωであるかの判定）を行う．全受理

であるならば「強充足可能」と出力し，そうでない場合，「強充足可

能でない」と出力する．

Aは，[90]等で与えられている通り，O(2|Spec|)の領域を用いて，O(2|Spec|)

のサイズで構成可能である．A′は，Aの遷移関係に射影操作を施すこと
で得られるため，O(|A|)の領域を用いて，O(|A|)のサイズで構成可能で
ある．NBAの全受理判定は PSPACEである [89]ため，決定性チューリ

ング機械でO(p(|A′|))の領域を使って，ステップ 3の判定を行える．し

たがって，決定性チューリング機械でO(2p(|Spec|))の領域を使って，強充

足可能性の判定を行える．よって，強充足可能性問題は EXPSPACEに

属する．

定理 3.3.1. LTLによるリアクティブシステム仕様の強充足可能性問題

は，EXPSPACEに属する．

3.4 計算量の下界

次に，強充足可能性判定問題の計算量の下界，すなわち，この問題が

EXPSPACE困難であることを示す．ここでは，その計算量がEXPSPACE

完全であると知られている EXP-CORRIDOR TILING問題（[21, 15]な

ど）が強充足可能性判定問題の補問題へ多項式帰着可能であることを示

し，その EXPSPACE困難性を明らかにする．

EXP-CORRIDOR TILING問題とは，⟨T,H, V, tinit , tfinal ,m⟩（ここで，
T は有限のタイル集合，H, V ⊆ T × T は横の隣接制約，縦の隣接制約で

あり，tinit , tfinal ∈ T は初期タイル，最終タイルである．mは 1進数で表
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図 3.1: EXP-CORRIDOR TILING問題

現された自然数である）に対して，ある k ∈ Nが存在し，以下の条件を
満たすタイルの割り当て関数 f : [0, . . . , (2m− 1)]× [0, . . . , k] → T が存在

するかを決定する問題である．

• （初期タイルの条件）：f(0, 0) = tinit である．

• （最終タイルの条件）：f(2m − 1, k) = tfinal である．

• （横に隣接するタイルの条件）：任意の 0 ≤ i < 2m − 1, 0 ≤ j ≤ k

において，(f(i, j), f(i+ 1, j)) ∈ Hである．

• （縦に隣接するタイルの条件）：任意の 0 ≤ i ≤ 2m − 1, 0 ≤ j < k

において，(f(i, j), f(i, j + 1)) ∈ V である．

直感的には，図 3.1に示すように，横が 2m，縦が非有界の格子に対して，

ある k ∈ Nが存在し，0 ≤ i < 2m, 0 ≤ j ≤ kの各マス目 (i, j)に 4つの条

件，つまり，初期タイル条件（最左上のマス目は tinitである），最終タイ

ル条件（最右下のマス目は tfinal である），横の隣接条件（横に隣接する

マス目に置かれるタイルはHを満たす），縦の隣接条件（縦に隣接する

マス目に置かれるタイルは V を満たす）を満たすようにタイルを置くこ

とができるかを判定する問題である．
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上述のタイリング問題から強充足可能性判定問題の補問題への多項式

帰着法，すなわち，タイリング問題 ⟨T,H, V, tinit , tfinal ,m⟩に対して，そ
の答えが「yes」であるとき，かつそのときにのみ，以下を満たすような

φtiling の構成方法について述べる．

∃ã∀b̃.(⟨ã, b̃⟩ |= ¬φtiling)

ここで述べる帰着では，タイリング問題における「あるタイリングが

存在する」を上式の「ある要求イベント集合列が存在する」に対応させ

る．そして，「そのタイリングが条件を満たす」を「そのタイリングに対

応する要求イベント集合列については，任意の応答イベント集合列に対

して LTL式を満たすことがない」に対応させる．つまり，タイリング問

題に対して，要求イベント集合列でその１つのタイリング（割り当て関

数）を表現するように要求イベントを定める．そして，そのタイリング

が条件を満たすことを，応答イベント集合列について全称束縛される式

として表現するように応答イベント及び LTL式を定める．

縦の隣接条件以外の表現においては，メタレベルの全称限量は必要な

い．つまり，縦の隣接条件以外の条件は，要求イベントのみからなる（純

粋な）LTL式で表現される．これらの表現については，[24]で与えられ

ている帰着での表現に近い．縦の隣接条件の表現においては，メタレベ

ルの全称限量が必要となり，この表現が本帰着で最も重要な部分である

といえる．

要求イベント

要求イベントとしては，以下を用意する．

• xt （t ∈ T）：格子のマス目 (i, j)においてタイル tが置かれるかを，

時点 i+ (2m) · jにおいて xtが生起しているかに対応させる．

• end：その時点でタイリングが終了しているかを表す．つまり，格子

のマス目 (i, j)においてタイリングが終了しているかを時点 i+(2m)·j
において endが生起しているかに対応させる．

• c0, . . . cm−1：mビットのカウンタとして用いる．はじめは値が 0で，

1単位時間ごとにその値が 1づつ増えるようにし，その時点におい

て着目しているマス目が何番目の列であるかを特定するのに用いる．
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応答イベント

応答イベントとしては，以下を用意する．

• y0, . . . ym−1：縦の隣接制約を記述する際に，着目する列を特定する

のに用いる．

式： φtiling

式 φtiling を以下の式 (3.1)–(3.6)の論理積の否定とする．ただし，次を

略記として用いる．

c = 0 ≡
∧

0≤i<m

¬ci

c = 2m − 1 ≡
∧

0≤i<m

ci

c = y ≡
∧

0≤i<m

(ci ↔ yi)

• mビットカウンター c0, . . . cm−1の制約．( ∧
0≤i<m

¬ci

)
∧

( ∧
0≤i<m

G

(
(ci ⊕

∧
0≤j<i

cj) ↔ Xci

))
(3.1)

「はじめは c̄の指す値が 0であり，1単位時間ごとにその値が 1づつ

増える」ことを表す．

• マス目に張られるタイルを一つにする制約．∧
t∈T

G

(
xt →

∧
t′ ̸=t

¬xt′
)

∧ G

(
¬end →

∨
t∈T

xt

)
(3.2)

「各マス目に張られるタイルは高々一つ，かつ，そこでタイリングが

終了していないならば，いずれかのタイルが張られる」ことを表す．

• 初期タイルの制約．

xtinit (3.3)

「マス目 (0, 0)にタイル tinit が置かれる」ことを表す．

20



• 最終タイルの制約．

¬endU
(
¬end ∧ c = 2m − 1 ∧ xtfinal ∧XGend

)
(3.4)

「2m − 1の列のどこかのマス目に最終タイルが置かれ，タイリング

が終了する」こと表す．

• 横の隣接制約．

G

(
c ̸= 2m − 1 ∧ ¬end →

∨
(t,t′)∈H

(
xt ∧Xxt′

))
(3.5)

「タイリングが終了しておらず，かつ，現マス目が 2m − 1の列でな

い（右にマス目が存在する）ならば，現マス目に置くタイルと右マ

ス目に置くタイルとが横の隣接制約を満たす」ことを表す．

• 縦の隣接制約．( ∧
0≤i<m

G(yi ↔ Xyi)

)
→

G

((
c = y ∧XF(¬end ∧ c = 0)

)
→∨

(t,t′)∈V

(
xt ∧X

(
(c ̸= y)U(c = y ∧ xt′)

)))
(3.6)

「yが不変であるならば，その yが示す列のマス目において，その

下のマス目でもタイリングが終了しないとき，現マス目と下のマス

目とが縦の隣接制約を満たす」ことを表す．ここで，「現マス目と下

のマス目とが縦の隣接制約を満たす」を，「現マス目に置くタイル t

と，次に再び列が yとなる最初のマス目，すなわち，同じ列にある

直下のマス目に置くタイル t′とが (t, t′) ∈ V を満たす」として記述

している．

これにより，∀ỹ. (. . . |= (3.6)) が，「すべての列のおいて，縦の隣接

制約を満たす」，つまり，「配置されるすべてのタイルが，縦の隣接

制約を満たす」を表すことになる．

定理 3.4.1. LTLによるリアクティブシステム仕様の強充足可能性問題

は，EXPSPACE困難である．
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証明. 上で示したように，EXP-CORRIDOR TILING問題の答えが「yes」

であるとき，かつそのときに限り，強充足可能でない式φtilingを構成する

ことができる．φtilingは，もとの問題に対して多項式サイズであり，多項

式時間で構成可能である．すなわち，EXP-CORRIDOR TILING問題は

強充足可能性判定の補問題に多項式帰着可能である．EXP-CORRIDOR

TILING問題は EXPSPACE 完全であるため，強充足可能性判定の補問

題は EXPSPACE困難であり，強充足可能性問題は co-EXPSPACE困難

である．EXPSPACE=co-EXPSPACEであることより，強充足可能性問

題は EXPSPACE困難である．

3.5 時間演算子のネストの深さを制限した場合の

計算量

式の時間演算子のネストの深さを制限した場合の強充足可能性判定問

題の計算量について考える．

式 φの時間演算子のネストの深さ td(φ)は，以下のように再帰的に定

義される．

• td(p) = 0

• td(¬φ) = td(φ)

• td(Xφ) = td(φ) + 1

• td(φUψ) = max (td(φ), td(ψ)) + 1

また，td(φ)を k以下と制限した LTLのサブセットを LTL(k)とする．

本論文では，時間演算子のネストの深さを 2以下とした場合の強充足

可能性判定問題の計算量について考え，このような制限を与えた場合で

も，その計算量はEXPSPACE完全のままであることを明らかにする．こ

こでは，LTLの強充足可能性判定問題が，LTL(2)の強充足可能性判定問

題へ多項式帰着可能であることを示し，それを証明する．

まず準備として，次のような補題を与える．

補題 3.5.1. Spec を要求イベント集合 X と応答イベント集合 Y からな

る仕様とする．このとき，任意の振る舞い σ ∈ (2X∪Y )ω，φ ∈ sub(Spec)

（Specの部分式）について，

σ |= Spec ⇐⇒ ∃c̃.⟨σ, c̃⟩ |= Spec[c/φ] ∧G(c↔ φ)
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である．ここで，c ̸∈ X ∪ Y であり，c̃は (2{c})ω の要素である．また，

Spec[c/φ]は Spec内に出現する φを cに置き換えた仕様である．

証明. （⇒）：σ |= Specを仮定する．ここで，次のように定義される c̃を

考える．

c̃[i] =

{
∅ （σ[i . . .] ̸|= φとき）

{c} （σ[i . . .] |= φとき）

c̃の定義より，⟨σ, c̃⟩ |= G(c↔ φ)である．また，仮定より ⟨σ, c̃⟩ |= Specで

あり，かつ，任意の iにおいて，⟨σ, c̃⟩[i . . .] |= φ⇐⇒ ⟨σ, c̃⟩[i . . .] |= cである

ため，⟨σ, c̃⟩ |= Spec[c/φ]である．したがって，⟨σ, c̃⟩ |= Spec[c/φ]∧G(c↔
φ)である．よって，∃c̃.⟨σ, c̃⟩ |= Spec[c/φ] ∧G(c↔ φ) である．

（⇐）：⟨σ, c̃⟩ |= Spec[c/φ]∧G(c↔ φ)を満たす c̃が存在すると仮定する．

⟨σ, c̃⟩ |= G(c↔ φ)を満たすため，任意の iにおいて，⟨σ, c̃⟩[i . . .] |= cのと

き，かつそのときにのみ，⟨σ, c̃⟩[i . . .] |= φである．このことと，⟨σ, c̃⟩ |=
Spec[c/φ]であることより，⟨σ, c̃⟩ |= Specが導かれる．よって，σ |= Spec

である．

補題 3.5.2. Specを要求イベント集合X，応答イベント集合Y からなる仕

様とする．Specが強充足可能であるとき，かつそのときにのみ，要求イベン

ト集合をX，応答イベント集合をY ∪{c}とする仕様Spec[c/φ]∧G(c↔ φ)

は，強充足可能である．

証明.

Specは強充足可能である．

⇐= ∀ã∃b̃.(⟨ã, b̃⟩ |= Spec)

⇐= ∀ã∃b̃∃c̃.(⟨ã, ⟨b̃, c̃⟩⟩ |= Spec[c/φ] ∧G(c↔ φ))

（補題 3.5.2より）

⇐= Spec[c/φ] ∧G(c↔ φ) は強充足可能である．

これより，強充足可能であるかを変えずに，時間演算子のネストの深さ

を下げる式の変形が可能であることがわかる．例えば，Spec = xU(XFGy)

は，

Spec1 = xU(XcFGy) ∧G(cFGy ↔ FGy)
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へ，ネストの深さを減らすよう変換できる（td(Spec) = 4，td(Spec1) = 3

である）．

このような変形を繰り返し適用することで，td(Spec′) ≤ 2であり，か

つ強充足可能であるかが Specと同じであるような Spec ′を得られる．こ

れより，LTL(2)における強充足可能性問題がEXPSPACE 完全であるこ

とが導かれる．

定理 3.5.1. LTL(2)によるリアクティブシステム仕様の強充足可能性問

題は，EXPSPACE 完全である．

証明. LTLの強充足可能性判定問題から LTL(2)の強充足可能性判定問

題への多項式帰着法を示す．すなわち，LTLによる仕様 Specに対して，

Specが強充足可能であるとき，かつそのときにのみ，強充足可能となる

LTL(2)による仕様 Spec′の構成法を示す．Specを要求イベント集合Xと

応答イベント集合Y からなるLTL仕様とする．Specに対して，仕様Spec ′

を次のように定義する．

• 要求イベント集合：X．

• 応答イベント集合：Y ∪ C．ただし，C = {cφ | φ ∈ sub(Spec)}．

• Spec′ :

cSpec ∧
∧
cφ∈C

G(cφ ↔ φ′).

ここで，φ′は次のように定める．

– φ ∈ X ∪ Y とき，φ．

– φ = ¬ψとき，¬cψ．

– φ = ψ ∧ ψ′のとき，cψ ∧ cψ′．

– φ = Xψとき，Xcψ．

– φ = ψUψ′のとき，cψUcψ′．

Spec′は，補題 3.5.2の変形を Specの各部分式について，大きい式から順

に適用させたものとみることができる．したがって，Specが強充足可能

であるとき，かつそのときにのみ，Spec′は強充足可能である．φ′は常に

td(φ′) ≤ 1であるため，Spec′は td(Spec ′) ≤ 2である．また，G(cφ ↔ φ′)
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のサイズは定数であり，|C| ≤ |Spec|であるため，|Spec′| = O(|Spec|)で
ある．

以上のように，LTLの強充足可能性判定問題は，LTL(2)の強充足可能

性判定問題へ多項式帰着可能である．前節までで示した通り，LTLの強

充足可能性判定問題はEXPSPACE完全である．したがって，LTL(2)に

おいても強充足可能性判定問題は EXPSPACE困難であり，その計算量

は EXPSPACE完全となる．

3.6 議論

充足可能性判定がEXPSPACE完全である時間論理との関係

実時間論理TPTL[3]，“forgettable past”を扱えるよう拡張された LTL

(NLTL) [55]，“freeze quantifier”を扱えるよう拡張された LTL [24] の充

足可能性判定は，EXPSPACE完全であることが知られている．

これらの問題が EXPSPACE困難であるのは，上の論理においては時

刻 iと i+ 2mとの間の制約をmに対して多項式サイズの式で表現できる

からである．例えば，次の指数サイズの LTL式によって表現される制約

を，それらの論理では多項式サイズで表現できる．

G(XF(¬end ∧ c̄ = 0) →
∨

(t,t′)∈V

(xt ∧
2m times︷ ︸︸ ︷

XX . . .Xxt′))

この制約は，3.4節におけるタイリング問題の縦の隣接制約に対応する．

この制約は，多項式サイズの（純粋な）LTL式で表現することができな

い．本節では，メタレベルの全称限量子 ∀b̃で限量されたLTL式で，上の

制約を表現できることを示し，強充足可能性判定問題の EXPSPACE困

難性を明らかにしている．

他の性質判定問題の計算量との関係

ここでは，充足可能性判定と実現可能性判定の計算量との関係につい

て述べる．

充足可能性判定問題の計算量は PSPACE完全であること [88]，また，

実現可能性判定問題の計算量は 2EXPTIME完全であること [74]が，こ
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れまでに示されている．ここで，PSPACEは決定性チューリング機械で

O(p(n))の領域を使って解ける問題のクラス，2EXPTIMEは決定性チュー

リング機械でO(22
p(n)

)の時間で解ける問題のクラスである．それぞれの

クラス間の関係は，以下のようになっている3．

PSPACE ⊊ EXPSPACE ⊆ 2EXPTIME.

したがって，強充足可能性判定問題は，充足可能性判定問題よりも真に

難しく，実現可能性判定問題以下の難しさであるといえる．

各種LTLサブセットの充足可能性判定問題の計算量についての結果は，

[25]で示されている．また，LTLサブセットの実現可能性判定問題の計

算量については，[4, 69]等で示されている．特に本章で与えた結果と関

係が深いのは，[25]の「LTLの充足可能性判定問題は，時間式のネスト

の深さを 2までと制限してもその計算量は PSPACE完全のままである」

という結果である．この結果は，3.5節で用いた帰着と同様のテクニック

を用いて示されている．本研究では，より一般的な強充足可能性という

性質を対象としている．本章の補題 3.5.2は，その帰着テクニックが強充

足可能性へ一般化できることを示すものである．

3EXPSPACE ̸= 2EXPTIMEが成立するかは明らかになっていないが，Pと NPの
関係と同様，多くの研究者は真部分集合の関係にあると考えている．
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第4章 有界強充足可能性判定

本章では，強充足可能性を基にした有界検査手法を与える．この手法

は，リアクティブシステム仕様の単純な欠陥を効率的に検出することを

目的としている．

前章でも述べたように，強充足可能性は，実現可能性よりも少ない計

算コストで判定できる．また，実現可能性の必要条件ではあるが，実用

的なリアクティブシステム仕様の多くが実現不能ならば強充足不能でも

あるため，強充足可能性を基にする検証で多くの欠陥を検出できる．

本章では，この強充足可能性をさらに制限した有界強充足可能性を導

入する．ここで導入する有界強充足可能性は，強充足可能性をサイズ k

の繰り返し構造として表現される要求イベント集合列のみを考慮するよ

うに制限した性質である．つまり，仕様, パラメータ kに対して，「サイズ

kの繰り返し構造として表現される任意の要求イベント集合列に対して，

仕様を満たす応答イベント集合列が存在する」という性質であり，単純

な要求パターンに対する応答可能性を表す性質であるといえる．強充足

不能な仕様には比較的小さな反例（仕様を満たすように応答不能なサイ

ズ kの繰り返し構造で表される要求パターン）が存在することが多い．そ

れゆえ，この性質の検査によりリアクティブシステム仕様の多くの欠陥

を検出できると予想される．

ここでは，この有界強充足可能性が満たされるかを SATソルバを用い

て判定する手法を与える．SATソルバとは，命題論理式の充足可能性判

定を行うツールのことである．命題論理の充足可能性判定問題はNP完全

であるが，これまでに様々な効率化技法が提案されており（[87, 98]等），

近年の SATソルバは驚くほど高速である．代表的な SATソルバとして

は，zChaff[66]， MiniSAT[28]，PicoSAT[13]等がある．

本判定法では，まず，仕様を満たすように応答可能な要求イベント集

合列をちょうど受理する非決定性Büchiオートマトン（NBA）を構成す

る．そして，そのオートマトンがサイズ kの繰り返し構造として表現さ

れるすべての要求イベント集合列を受理する（k-全受理である）かどう
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かを調べる．本研究では，このNBAの k-全受理判定を SATソルバを用

いて行う．

本研究では，LTLで記述されたリアクティブシステム仕様の有界強充

足可能性問題の計算量についても考察し，それが co-NEXPTIME完全で

あることを示す．前章で示したように，（非有界）強充足可能性判定問題

はEXPSPACE完全であり，実現可能性判定問題は 2EXPTIME完全であ

る．したがって，ここで示す結果により，有界強充足可能性問題は，強充

足可能性判定問題や実現可能性判定問題以下の難しさであることが明ら

かになる．

4.1 有界強充足可能性

本章で導入する有界強充足可能性は，強充足可能性をサイズ kの繰り

返し構造として表現される要求イベント集合列のみを考慮するように制

限した性質である．すなわち，「任意のサイズ kの繰り返し構造として表

現される要求イベント集合列に対して，仕様を満たす応答イベント集合

列が存在する」という性質であり，次のように定義する．

定義 4.1.1 (k-ループ). l ≤ kとし，σを無限列とする．σに対してσ = u·vω

であるような u = s0s1 . . . sl−1，v = slsl+1 . . . sk が存在するとき，σを

(k, l)-ループと呼ぶ．また， σが (k, l)-ループとなるような l ≤ kが存在

するとき，σを単に k-ループと呼ぶ．

定義 4.1.2 (k-強充足可能性). Specを仕様，k ∈ Nとする．Specが，任

意の k-ループである要求イベント集合列 ãについて，

∃b̃.(⟨ã, b̃⟩ |= Spec)

を満たすとき，Specは k-強充足可能であるという．

上の定義では，考慮する要求イベント集合列をサイズ kのループとし

て表現されるものに制限しているが，これは，サイズ k 以̇下̇のループに

制限することと同値である．すなわち，k < k′であるとき，Specが k′-強

充足可能であるならば，k-強充足可能でもある．

定理 4.1.1. σを無限列とし，k < k′とする．このとき，σが k-ループで

あるならば，σは k′-ループでもある．
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証明. σが k-ループであるならば，σが (k+1)-ループでもあることを示せ

ば十分である．σが k-ループであるとする．すなわち，ある l ≤ kが存在

して σ = s0s1 . . . sl−1(slsl+1 . . . sk)
ωとする．このとき，σ = s0s1 . . . sl−1sl

(sl+1 . . . sksl)
ω であるため，σは (k + 1)-ループでもある．

定理 4.1.2. Specを仕様とし，k < k′とする．Specが k′-強充足可能であ

るならば，k-強充足可能でもある．

証明. 定理 4.1.1より．

有界強充足可能性と（非有界な）強充足可能性との関係について述べ

る．定義から明らかなように，Specが強充足可能であるならば k-強充足

可能でもある．仕様が LTLで記述される場合（非決定性Büchiオートマ

トンでそれを表現できる場合），その逆も kを十分に大きくしたとき成立

する．つまり，kを十分に大きくすると，k-強充足可能は強充足可能性と

同等となる．

定理 4.1.3. Specを仕様，k ∈ Nとする．Specが強充足可能であるなら

ば，Specは k-強充足可能でもある．

定理 4.1.4. SpecをLTLによって記述される仕様とする．このとき，Spec

が強充足不能であるならば，ある k ∈ Nが存在して，Specが k-強充足不

能である．

証明. Specを満たすよう応答可能な要求イベント集合列をちょうど受理

する，つまり L(A′) = {ã | ∃b̃.⟨ã, b̃⟩ |= Spec} となる非決定性 Büchiオー

トマトンA′ を Specより構成することが可能である（その構成方法につ

いては 3.3節を参照されたい）．非決定性 Büchiオートマトンによって

認識可能な言語のクラスは補集合演算について閉じているため，Specを

満たすよう応答不能な要求イベント集合列をちょうど受理する，つまり

L(A′) = {ã | ∀b̃.⟨ã, b̃⟩ ̸|= Spec} である非決定性BüchiオートマトンA′が

存在する．Specが強充足不能であると仮定すると，A′に受理される語が

存在することになる．非決定性Büchiオートマトンが非空であるならば，

そのオートマトンに受理される σ = u · vω（ここで，u, vは有限長の語）
が存在する [91]．それゆえ，Specを満たすように応答不能な k-ループで

ある要求イベント集合列が存在する．よって，Specが強充足不能である

ならば，ある k ∈ Nが存在して，Specは k-強充足不能である．

29



例として，2.3節と 3.1節で扱ったドア制御システムの仕様

door :G((x1 → Fy) ∧ (x2 → ¬y))

について考える．3.1節でも述べたように，要求イベント集合列 ã = {x1, x2}{x2}
{x2} . . . に対して，door を満たす応答イベント集合列は存在しない，す

なわち，∃b̃⟨ã, b̃⟩ |= door は満みたされない．この要求イベント列集合は，

ã = {x1, x2}{x2}ωと表現できるため，1-ループである．それゆえ，仕様

door は 1-強充足可能性を満たさない．

このように有界強充足可能性は，リアクティブシステム仕様の単純な

要求パターンに対する応答可能性を表す性質である．この性質を調べる

ことで，仕様を満たすよう応答不能な単純な要求パターンが存在すると

いう欠陥があるかを検査することができる．強充足不能な仕様は，小さ

なループで表現される比較的単純な反例（仕様を満たす応答が存在しな

い要求パターン）を持つことが多い．それゆえ，このような限られた範

囲の応答可能性に関する検査でも，実際的なリアクティブシステム仕様

の多くの欠陥を見つけられることが予想される．

4.2 有界強充足可能性判定

本節では，3.3節のNBAを用いた（非有界）強充足可能性判定手続き

を基に，有界強充足可能性手続きを定義する．

Specを LTLによるリアクティブシステム仕様とし，kをバウンドとす

る．Specの k-強充足可能性の判定は，次の手順で行うことができる．

1. Specを満たす振る舞いをちょうど受理する，つまり，L(A) = {σ |
σ |= Spec}となるNBA A = ⟨2X∪Y , Q, qI , δ, F ⟩ を構成する．

2. Aをもとに，アルファベットを要求イベントのみに制限したNBA

A′ = ⟨2X , Q, qI , δ′, F ⟩を構成する．ここで，δ′ = {(q, a, q′) | ∃b.(q, a∪
b, q′) ∈ δ} である．

• L(A′) = {ã | ∃b̃.⟨ã, b̃⟩ |= Spec} となる．

3. A′が任意の k-ループを受理するか（以降，k-全受理であるという）

を調べる．k-全受理であるならば，「k-強充足可能」を出力．受理さ

れない k-ループ ãが存在する場合，「k-強充足可能でない」を出力

する．
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前章で与えた非有界な強充足可能性判定手続きとの違いは，最終ステッ

プにある．強充足可能性判定手続きでは，A′が全受理であるか（任意の

語を受理するか）を調べることで，強充足可能を満たすかを判定する．そ

れに対して，k-強充足可能性の検査では，A′が k-全受理であるか（任意

の k-ループを受理するか）を調べることで，k-強充足可能であるかを判

定する．

本研究では，SATソルバを用いてこの k-全受理判定を行う．次節でそ

の判定法を与える．

4.3 SATソルバを用いたNBAのk-全受理判定

本章では，SATソルバを用いたNBAの k-全受理判定法を与える．ここ

で与える k-受理判定法では，k-全受理判定の補問題を SAT問題に帰着す

る．すなわち，NBA A, バウンド kに対して，Aに受理されない k-ルー

プが存在するとき，かつそのときにのみ，充足可能となる命題論理式 fを

用意し，その SAT判定を行うことで，k-全受理でないかどうかを調べる．

4.3.1 k-loopが不受理であることの特徴付け

NBAに受理されない k-ループが存在するとき，かつそのときにのみ，

充足可能となる命題論理式を定義する準備として，k-ループがNBAに受

理されない条件について考察する．

A = ⟨Σ, Q, qI , δ, F ⟩をNBAとし，σを (k, l)-ループとする．σがAに
受理されないのは，Aに σの受理行程が存在しないときである．すなわ

ち，σについてのすべての行程 ϱにおいて inf (ϱ) ∩ F = ∅である（受理
状態が有限回のみ出現する）ときである．ここでは次に定義するような

すべての行程を表現する行程グラフを基に，(k, l)-ループが不受理となる

条件について考える．

定義 4.3.1 (行程グラフ). NBA A = ⟨Σ, Q, qI , δ, F ⟩，(k, l)-ループ σ =

s0 . . . sl−1(sl . . . sk)
ω に対して，行程グラフG = ⟨V, vI , E, C⟩を以下のよ

うに定義する．

• （ノード集合）V := Q× {0, 1, . . . , k}

• （初期ノード）vI := (qI , 0)
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• （エッジ集合）
E := {((q, i), (q′, suc(i))) | (q, si, q′) ∈ δ}
ここで suc(i)は，i = kとき lを，その他のとき i+ 1を表す．

• （受理ノード）C := {(q, i) | q ∈ F, 0 ≤ i ≤ k}

例として，図 4.1で示すような NBA Aex について考える（q0 が初期

状態であり，二重円の q1は受理状態である）．このAex と (1, 0)-ループ

σex = (ab)ωについての行程グラフは，図 4.2のようになる（二重四角で

表わされるノードが受理ノードである）．

行程グラフの (q, i)からのパスは，σ[i . . .]に対するAの qからの行程と

対応し，対応する行程が受理であるとき，かつそのときのみ，受理ノー

ドを無限回通過する．したがって，以下が成立する．

定理 4.3.1. Aを NBAとし，σを (k, l)-ループとする．σがAに受理さ
れないならば，かつそのときに限り，A, σの行程グラフの初期ノードか

らの任意のパスにおいて，受理ノードの出現は有限回である．

ここで考える行程グラフのサイズが有界であるため，「行程グラフの初

期ノードからの任意のパスにおいて，受理ノードの出現が有限回のみ」と

「初期ノードからの任意のパスにおいて，受理ノードの出現は d回以下」

とが同等なる有界な dが存在する．したがって，上の不受理の条件は有

界なものへと変更できる．

補題 4.3.1. G = ⟨V, vI , E, C⟩を行程グラフとし，d ≥ |C|とする．この
とき，行程グラフGの初期ノードからの任意のパスにおいて，受理ノー

ドの出現が有限回のみであるならば，Gの初期ノードからの任意のパス

において，受理ノードの出現は d回以下である．

証明. 対偶を示す．Gに，受理ノードの出現が d回より多い，初期ノード

からのパス ṽが存在すると仮定する．d ≥ |C|であるため，ṽには，ある
vc ∈ Cが 2回以上出現することになる．これは，vcから再び vcへ到るパ

スが存在することを意味し，これより，初期ノードから繰り返し vcを通

過するパス ṽ′の存在が導かれる．ṽ′では受理ノードが無限回出現するの

で，受理ノードの出現が無限回となる初期ノードからのパスが存在する

ことになる．したがって，題意は満たされる．

定理 4.3.2. A = ⟨Σ, Q, qI , δ, F ⟩を NBA，k ∈ Nとする．このとき，任
意の d ∈ Nで，以下の (2) ⇒ (1)が成立し，d ≥ (k + 1) · |F |のとき，
(1) ⇒ (2)も成立する．
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1. Aに受理されない k-ループが存在する．

2. ある k-ループ σが存在し，A, σに対する行程グラフの初期ノード

からの任意のパスにおいて，受理ノードの出現が d回以下である．

証明. 定理 4.3.1と補題 4.3.1より．

k-ループ σがNBA Aに受理されないとは，d ≥ (k + 1) · |F |における
「A, σに対する行程グラフの初期ノードからの任意のパスにおいて，受

理ノードの出現が d回以下である」と同等であることがかわかった．命

題論理により表現するため，この条件についてさらにみていく．

「行程グラフG = ⟨V, vI , E, C⟩のノード vからの任意のパスにおいて，

受理ノードの出現が j回以下である」ことは，以下のように特徴付けら

れる．

• v ∈ V \ Cのとき，
「行程グラフの vからのすべてのパスで，受理ノードの出現が j回

以下である」iff vのすべての遷移先 v′で，「v′からのすべてのパス

で，受理ノードの出現が j回以下である」

• v ∈ Cのとき，

j > 0ならば，「行程グラフの vからのすべてのパスで，受理ノード

の出現が j回以下である」iff vのすべての遷移先 v′で，「v′からの

すべてのパスで，受理ノードの出現が j − 1回以下である」．

「行程グラフの vからのすべてのパスで，受理ノードの出現が 0回

以下である」ことはない．

これを基に，以下が成立する．

定理 4.3.3. GA
σ = ⟨V, vI , E, C⟩をA, σについての行程グラフとする．行

程グラフGA
σ の初期ノードからの任意のパスにおいて受理ノードの出現

が d回以下であるならば，かつそのときに限り，以下を満たすノード集

合 V0, V1, . . . , Vd が存在する．

1. V0が以下の条件を満たす（以降，I
A
σ (V0)と表記する）．

v ∈ V0 ⇐⇒

{
∀v′ ∈ vE. v′ ∈ V0 （v ∈ V \ Cのとき）
⊥ （v ∈ Cのとき）

ここで vE := {v′ ∈ V | (v, v′) ∈ E}とする．

34



2. 任意の 0 ≤ j < dにおいて，以下の条件（以降，TA
σ (Vj, Vj+1)と表

記）を満たす．

v ∈ Vj+1 ⇐⇒

{
∀v′ ∈ vE. v′ ∈ Vj+1 （v ∈ V \ Cのとき）
∀v′ ∈ vE. v′ ∈ Vj （v ∈ Cのとき）

3. Vdが vI ∈ Vd を満たす（以降，この条件を FA
σ (Vd)と表記する）．

証明. （=⇒）行程グラフGA
σ の初期ノードからの任意のパスにおいて受

理ノードの出現が d回以下であると仮定する．そこからの任意のパスに

おいて受理ノードの出現が j回以下であるノードの集合を Vjする．この

とき，V0, . . . , Vdは，I
A
σ (V0) ∧

∧
0≤j<d T

A
σ (Vj, Vj+1) ∧ FA

σ (Vd)を満たす．

（⇐=）IAσ (V0) ∧
∧

0≤j<d T
A
σ (Vj, Vj+1) ∧ FA

σ (Vd) を満たすノード集合

V0, V1, . . . , Vd が存在し，かつ行程グラフ GA
σ に受理ノードの出現が d +

1 回以上である初期ノードからのパス ṽ = v0v1 . . . が存在すると仮定

し，矛盾を導く．ṽ において受理ノードである最初の d + 1個の要素が

それぞれ id, id−1, . . . , i0番目の要素であるとする（id ≤ id−1 ≤ . . . ≤ i0
とする）．FA

σ (Vd) であることより v0 ∈ Vd でなればならない．また，∧
0≤j<d T

A
σ (Vj, Vj+1) であることより，すべての 0 ≤ i ≤ id で vi ∈ Vd

でなければならず，同様に，任意の d > j ≥ 0のすべての ij+1 < i ≤ ij
で vi ∈ Vj でなけらばならない．これより vi0 ∈ V0でなければならない

が，これは，IAσ (V0)を満たすこと，および，vi0 ∈ Cであることと矛盾す

る．

先の図 4.2の行程グラフを例に考える．この行程グラフでは，「初期ノー

ドからの任意のパスにおいて受理ノードの出現は 2回以下」であり，上

の条件を満たすようなノード集合 V0, V1, V2が存在する．

V0 = {(q2, 0), (q2, 1)}
V1 = {(q1, 0), (q2, 0), (q2, 1)}
V2 = {(q0, 0), (q2, 0), (q1, 1), (q1, 0), (q2, 0), (q2, 1)}

一方で，「初期ノードからの任意のパスにおいて受理ノードの出現は 1回

以下」ではなく（初期ノードからの受理ノードが 2回出現するパス ṽ =

(q0, 0)(q1, 1)(q1, 0)(q2, 1) . . .が存在），上の条件を満たすようなノード集合

V0, V1は存在しない．

これまでの考察をまとめると，以下のようになる．
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定理 4.3.4. A = ⟨Σ, Q, qI , δ, F ⟩を NBA，k ∈ Nとする．このとき，任
意の d ∈ Nで，以下の (2) ⇒ (1)が成立し，d ≥ (k + 1) · |F |のとき，
(1) ⇒ (2)も成立する．

1. Aに受理されない k-ループが存在する．

2. あるk-ループ σが存在し，IAσ (V0)∧
∧

0≤j<d T
A
σ (Vj, Vj+1)∧FA

σ (Vd)を

満たすようなA, σの行程グラフGA
σ のノード集合列 V0, V1, . . . , Vd

が存在する．

以降において，条件 (2)を満たすことを notAcc(A, k, d)と示す．

4.3.2 SAT問題への帰着

Aに受理されない k-ループの存在判定を，前節の定理 4.3.4を基に SAT

問題へ帰着する方法を与える．すなわち，notAcc(A, k, d)（定理 4.3.4の

条件 2）を満たすとき，かつそのときにのみ，充足可能となる命題論理式

|[notAcc(A, k, d)]|の構成方法を与える．
ここで与える帰着では，それらの真偽割り当てで１つの k-ループ，及

びV0, V1, . . . , Vdを表すよう命題変数を設け，「正しく k-ループである」こ

と，及び IAσ (V0) ∧
∧

0≤j<d T
A
σ (Vj, Vj+1) ∧ FA

σ (Vd) を表現する命題論理式

を構成する．

命題変数

それらの真偽で，ひとつの (k, l)-ループを表すよう，以下の命題変数を

準備する．ただし，アルファベットはΣ = 2P であり，(k, l)-ループの各

要素は P の部分集合であると仮定する．

• pi: p ∈ P , 0 ≤ i ≤ k．

k-ループの i番目の要素に pが含まれているかを表す．

• li: 0 ≤ i ≤ k．

k番目から i番目へ戻りが存在するかを表す．

また，V0, V1, . . . , Vdを表すため，以下の変数を導入する．

• v j(q,i) : q ∈ Q, 0 ≤ i ≤ k, 0 ≤ j ≤ d.

(q, i) ∈ Vjであるかを表す．
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|[I(A, k)]|0

∧
q∈Q\F ,
0≤i≤k

v 0
(q,i) ↔

∧
(q,a,q′)∈δ

(|[a]|i → |[suc]|0(q′,i))

 ∧

∧
q∈F,
0≤i≤k

(
¬v 0

(q,i)

)

|[T (A, k)]|j,j+1

∧
q∈Q\F ,
0≤i≤k

v j+1
(q,i) ↔

∧
(q,a,q′)∈δ

(|[a]|i → |[suc]|j+1
(q′,i))

 ∧

∧
q∈F ,
0≤i≤k

v j+1
(q,i) ↔

∧
(q,a,q′)∈δ

(|[a]|i → |[suc]|j(q′,i))


|[F (A, k)]|d vd(qI ,0)

表 4.1: IAσ (V0), T
A
σ (Vi, Vi+1) 及び FA

σ (Vd)の命題論理式による表現

ループの制約

「正しく k-ループである」，つまり「k番目の要素から，ただひとつの

要素へのみ戻りが存在する」という制約 |[loop(k)]|は，次のように定義さ
れる．

|[loop(k)]| :=
∨

0≤i≤k

li ∧
∧

0≤i≤k

(li →
∧

0≤i′≤k,
i′ ̸=i

¬li′)

不受理であることの表現

続いて，V0, V1, . . . , Vdが IAσ (V0)∧
∧

0≤j<d T
A
σ (Vj, Vj+1)∧FA

σ (Vd)を満た

すことを表現する命題論理式の構成法について述べる．

IAσ (V0), T
A
σ (Vi, Vi+1)及びFA

σ (Vd)であることを表す命題論理式をそれぞ

れ定義していく．それぞれを |[I(A, k)]|0, |[T (A, k)]|j,j+1, |[F (A, k)]|d で
表す．NBA A = ⟨2P , Q, qI , δ, F ⟩とすると，|[I(A, k)]|0, |[T (A, k)]|j,j+1及

び |[F (A, k)]|dは表 4.1のように定義される．ここで，|[a]|iは，k-ループ
の i番目の要素が aであることを表す式であり，以下のように定義される．

|[a]|i :=
∧
p∈a

pi ∧
∧
p̸∈a

¬pi
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また，|[suc]|j(q,i)は，(q, suc(i)) ∈ Vj であることを表す式であり，以下の

ように定義される．

|[suc]|j(q,i) :=


∧

0≤i′≤k

li′ → v j(q,i′) (i = kのとき)

v j(q,i+1) (その他のとき)

これまでに与えた各論理式を用い，命題論理式 |[notAcc(A, k, d)]|は以
下のように定義できる．

|[loop(k)]| ∧ |[I(A, k)]|0 ∧
∧

0≤i<d

|[T (A, k)]|j,j+1 ∧ |[F (A, k)]|d

定理 4.3.5. A = ⟨Σ, Q, qI , δ, F ⟩を NBA，k ∈ Nとする．このとき，任
意の d ∈ Nで，以下の (2) ⇒ (1)が成立し，d ≥ (k + 1) · |F |のとき，
(1) ⇒ (2)も成立する．

1. Aに受理されない k-ループが存在する．

2. |[notAcc(A, k, d)]| が充足可能である．

証明. 定理 4.3.4より．

定理 4.3.6. NBA A = ⟨Σ, Q, qI , δ, F ⟩，k, d ∈ Nとする．このとき，|[
notAcc(A, k, d)]| のサイズは，O(k2 + k · d · |δ|)である．

証明. |[loop(k)]|, |[I(A, k)]|0, |[T (A, k)]|j,j+1, |[F (A, k)]|dのサイズが，そ
れぞれO(k2), O(k · |δ|), O(k · |δ|),O(1) であることによる．

定理 4.3.7. NBA A = ⟨Σ, Q, qI , δ, F ⟩，k ∈ Nとする．このとき，Aが k-

全受理でないかの判定は，O(k2 · |F | · |δ|)のサイズの命題論理式の SAT

判定に帰着可能である．

4.3.3 インクリメンタルな k-全受理判定法

前章にて，d ≥ (k+1) · |F |での notAcc(A, k, d)を調べることで，NBA

Aが k-全受理でないかを判定できることを示した．本章では，dの値を

段階的に増進させて k-全受理であるかを調べる，インクリメンタルな判

定法について述べる．
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インクリメンタルな k-全受理判定法

定理 4.3.4で示したように，d < (k + 1) · |F |のときでも（4.3.4節の帰

着法では d < |Q|のときでも）notAcc(A, k, d)が満たされることが分かれ
ば，「k-全受理でない」と判定できる．したがって，NBA Aの k-全受理の

判定は以下のようにも行うことができる．

定義 4.3.2 (ナイーブなインクリメンタルな k-全受理判定).

入力：NBA A, バウンド k．

出力：「k-全受理である」 or「k-全受理でない」

1. d := 0．

2. notAcc(A, k, d)であるかを調べる．

• notAcc(A, k, d)が満たされるならば，「k-全受理でない」と判定．

• そうでないならば，次へ．

3. d ≥ (k + 1) · |F |であるか？

• そうであるならば「k-全受理である」と判定．

• そうでないならば，次へ．

4. d := d+ 1として，2へ．

この判定法は，NBAに受理されない k-ループが存在する多くの場合，

d = (k+1) · |F | での notAcc(A, k, d)だけを調べる方法よりも，効率的に
「k-全受理でない」と判定できる．前章で述べたように，notAcc(A, k, d)
を調べるのに用いる命題論理式のサイズはO(k2 + k · d · |δ|)であり，dが
小さいときの充足可能性判定のコストは，dが大きい場合に比べて低い．

また，NBAが k-全受理でないとき，(k + 1) · |F | に比べて小さな dで，

notAcc(A, k, d)を満たす（「A，σによる行程グラフの初期ノードからの
すべてのパスで，受理ノードの出現が d回以下」である k-ループ σ が存

在する）ことが多い．そのため，NBAに受理されない k-ループが存在す

る場合，そのような k-ループを効率的に発見できる．

このような判定法では，式の充足可能性を繰り返し調べることになるが，

これはインクリメンタルSATソルバ（MiniSAT[28]等）を用いて効率的に

行える．インクリメンタルSATソルバは，式 fの充足可能性判定を行った

後，fと形が似た式 f ′の充足可能性判定を行うとき，fの判定で得られた
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情報を用い，f ′の充足可能性判定を効率的に行える．式 |[notAcc(A, k, j)]|
と式 |[notAcc(A, k, j + 1)]|の形は近いため，上のインクリメンタルな k-

全受理判定法は，このような SATソルバとの相性がよい．

インダクションを用いたインクリメンタルな k-全受理判定法

上で述べた判定法では，「k-全受理である」と判定するためには，d ≥
(k + 1) · |F | での notAcc(A, k, d)が満たされないことを示す必要がある．
dが大きいほど扱う命題論理式のサイズが大きくなるため，「k-全受理で

ある」と判定するコストは，「k-全受理でない」ことを示す場合に比べて

高い．ここでは，この問題を軽減させる方法について述べる．すなわち，

各 dでのnotAcc(A, k, d)の検査後，その段階で k-全受理であるとジャッジ

できるかを notAcc(A, k, d)の検査同様 SATソルバを用いて検査する判定

法について述べる．ここで述べる判定法は，[77, 10]等で提案された SAT

ベースの到達可能性検査法で用いられているインダクションのアイディ

アを基する．

ここで与える判定法では，notAcc(A, k, d)が満たされないことがわかっ
た後，以下（以降，induction(A, k, d)と示す）が成立するかを調べる．

∃σ.∃V0, V1, . . . Vd+1.

IAσ (V0) ∧
∧

0≤j<d+1

TA
σ (Vj, Vj+1) ∧

∧
0≤j<d+1

Vj ⊆ Vj+1 ∧
∧

0≤j<d+1

Vj ̸= Vj+1.

この条件が満たされない場合，その段階で任意のnにおいて notAcc(A, k,
n)でない，つまりAが k-全受理であることが導かれる．

直感的には induction(A, k, d)は，「ある σにおける行程グラフにおいて，

IAσ とTA
σ を満たし，かつ，同じ集合を含まない，昇順に並らんだノード集

合列V0, V1, . . . Vd+1が存在する」ことを表す．定義より，induction(A, k, d)
が成立しないならば，任意の n > dにおいても induction(A, k, n)は成立
しない．また，定理 4.3.3の条件に「ノード集合列 V0, V1, . . . Vdは，同じ

集合を含まず，昇順に並ぶ」という条件を足しても，定理 4.3.3の性質は

成立する．これらより，notAcc(A, k, d)が満たされず，induction(A, k, d)
も満たされないならば，任意の nにおいても notAcc(A, k, n)は満たされ
ないことが導かれる．

定理 4.3.8. NBA A，バウンド kとし，d ∈ Nとする．notAcc(A, k, d)を
満たさず，induction(A, k, d)も満たさないならば，任意の nにおいても

notAcc(A, k, n)を満たさない．
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証明. ¬induction(A, k, d) と¬notAcc(A, k, n) を仮定して，∀n.¬notAcc(
A, k, n)を導く．
まず，仮定から∀n.¬notAcc′(A, k, n)を導く．ここで， notAcc′(A, k, n)
は

∃σ.∃V0, V1, . . . Vn.

IAσ (V0) ∧
∧

0≤j<n

TA
σ (Vj, Vj+1) ∧ FA

σ (Vn)∧∧
0≤j<n

Vj ⊆ Vj+1 ∧
∧

0≤j<n

Vj ̸= Vj+1

である．induction(A, k, d)の定義より，¬induction(A, k, d)ならば，任意
のn > dにおいても¬induction(A, k, n)である．これと induction(A, k, n)
の定義から，∀n ≥ d+ 1.¬notAcc′(A, k, n)が得られる．また，定理 4.3.3

より，¬notAcc(A, k, d)ならば，∀n ≤ d.¬notAcc(A, k, n)である．これと
notAcc′(A, k, n)の定義から，∀n ≤ d.¬notAcc′(A, k, n)も得られる．よっ
て，∀n.¬notAcc′(A, k, n)である．
次に，∀n.¬notAcc′(A, k, n)ならば ∀n.¬notAcc(A, k, n)であることを，
その対偶が成立することを示すことで，明らかにする．ある nにおいて

notAcc(A, k, n)であると仮定する．このとき，定理 4.3.3より，ある k-

ループ σが存在し，A, σについての行程グラフGA
σ の初期ノードからの

任意のパスにおいて受理ノードの出現が n回以下である．ここで，そこ

からの任意のパスで受理ノードの出現が j回以下であるGA
σ のノードの集

合を Vjする．このとき，そのノード集合列 V0, . . . , Vnは

IAσ (V0) ∧
∧

0≤j<n

TA
σ (Vj, Vj+1) ∧ FA

σ (Vn) ∧
∧

0≤j<n

Vj ⊆ Vj+1

を満たす．この V0, V1, . . . Vnから，以下を満たす V ′
0 , V

′
1 , . . . V

′
n′ を導けれ

ばよい．

IAσ (V
′
0) ∧

∧
0≤j<n′

TA
σ (V ′

j , V
′
j+1) ∧ FA

σ (V ′
n)∧∧

0≤j<n′

V ′
j ⊆ V ′

j+1 ∧
∧

0≤j<n′

V ′
j ̸= V ′

j+1

このようなノード集合列は，Vj = Vj+1のとき V0, . . . , Vj, Vj+2 . . . Vnとす

るように，ノード集合列を変形していくことで得られる．

以上より，¬induction(A, k, d) かつ¬notAcc(A, k, d) ならば，任意のn

でも ¬notAcc(A, k, n)であることが示される．
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条件 induction(A, k, d)の判定は，論理式 |[induction(A, k, d)]| :=

|[loop(k)]| ∧ |[I(A, k)]|0 ∧
∧

0≤i<d+1

|[T (A, k)]|j,j+1∧∧
0≤j<d+1

∧
q∈Q,
0≤i≤k

(v j(q,i) → v j+1
(q,i))

∧
0≤j<d+1

∨
q∈Q,
0≤i≤k

(¬v j(q,i) ∧ v j+1
(q,i))

の SAT判定に帰着することが可能である．したがって，インダクション

を用いたインクリメンタル k-全受理判定は，以下のようになる．

定義 4.3.3 (インダクションを用いたインクリメンタル k-全受理判定).

入力：NBA A, バウンド k．

出力：「k-全受理である」 or「k-全受理でない」

1. d := 0．

2. notAcc(A, k, d)であるか，つまり，|[notAcc(A, k, d)]|が充足可能で
あるかを調べる．

• notAcc(A, k, d)であるならば，「k-全受理でない」と判定．

• そうでないならば，次へ．

3. induction(A, k, d)であるか，つまり，|[induction(A, k, d)]| が充足
可能性であるか調べる．

• induction(A, k, d)でないならば，「k-全受理である」と判定．

• そうでないならば，次へ．

4. d := d+ 1として，2へ．

4.3.4 他の行程グラフ構成を基にした帰着

4.3.2節と 4.3.1節で，NBAに受理されない k-ループを行程グラフを用

いて特徴付け，それを基に NBAが k-全受理でないかの判定をサイズが

O(k2 · |F | · |δ|)の命題論理式の SAT判定に帰着できることを示した．本

節では，行程グラフの構成に変更を加えることで，O(k · |Q| · |δ|)の帰着
も可能になることを述べる．この帰着法は，大きなバウンド kで検査を

行う場合や，受理状態数が多い場合，4.3.1, 4.3.2節で与えた帰着法より

も効率的である．
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ここで考える行程グラフ（区別するため (k, l)-行程グラフと呼ぶ）は，

各ノードでその直前の l（(k, l)-ループの番地）からそこまでの間に受理

状態を通過したかを表す情報も保持するように 4.3.1節で与えた行程グラ

フを拡張したものである．形式的には以下のように定義される．

定義 4.3.4 ((k, l)-行程グラフ). NBA A，(k, l)-ループ σ = s0 . . . sl−1

(sl . . . sk)
ω に対して，(k, l)-行程グラフ G = ⟨V, vI , E, C⟩を，以下のよ

うに定義する．

• V := Q× {0, 1, . . . , k} × {⊤,⊥}.

• vI := (qI , 0, initb(qI)). ここで，initb(qI)は，qI ∈ F とき⊤，それ
以外のとき⊥を表す．

• E := {((q, i, b), (q′, suc(i), sucb(i, b, q′)) | (q, si, q′) ∈ δ}． ここで，
sucb(i, b, q′)は，

– i < kのとき：b = ⊤もしく q′ ∈ F のとき⊤，それ以外のとき
⊥．

– i = kとき：q′ ∈ F のとき⊤，それ以外のとき⊥．

• C := {(q, k,⊤) | q ∈ Q}

このように定義される (k, l)-行程グラフも，定理 4.3.1と同様な性質を

満たし，それゆえ，定理 4.3.4と同様な性質も満たす．4.3.1節の行程グラ

フとの違いは，その受理ノード数にある．4.3.1節の行程グラフの受理ノー

ド数が (k + 1) · |F |であるのに対し，(k, l)-行程グラフの受理ノード数は

|Q|である（ノード数はともにO(k · |Q|)である）．それゆえ，O(k · |Q| · |δ|)
の帰着が可能となる．

4.4 有界強充足可能性判定問題の計算量

本節では，バウンド kが 2進数で表現されるとき（すなわち，kのサイ

ズを ⌊log(k)⌋+1とするとき），LTLで記述されたリアクティブシステム

仕様の有界強充足可能性判定問題は co-NEXPTIME完全であることを示

す．すなわち，有界強充足可能性判定問題の補問題が，非決定性チューリ

ング機械でO(2p(n))の時間を使って解ける問題のクラス NEXPTIMEに

属すること，及びそのクラスNEXPTIMEに属する任意の問題が有界強

充足可能性判定問題の補問題に多項式帰着可能であることを示す．
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4.4.1 上界

まず，有界強充足可能性判定問題の計算量の上界，すなわちこの問題が

co-NEXPTIMEに属することを示す．ここでは，4.2節の手続きを基に，

有界強充足可能性判定の補問題が，非決定性チューリング機械でO(2p(n))

の時間を使って解けることを示す．

定理 4.4.1. LTLによるリアクティブシステム仕様と 2進数で表現された

バウンドに対する有界強充足可能性問題は，co-NEXPTIMEに属する．

証明. 4.2節の手続きのステップ 1におけるAは，決定性チューリング機
械においてでも，O(2|Spec|)の時間を用いて，O(2|Spec|)のサイズで構成可

能である [90]．ステップ 2のA′は，Aの遷移関係に射影操作を施すことで
得られるため，決定性チューリング機械においてでも，O(|A|)の時間を
使って，O(|A|)のサイズで構成可能である．ステップ 3の k-全受理の補

問題は，定理 4.3.5と定理 4.3.6で示した通り，k(1進数表現)と |A′|に対
して多項式サイズの命題論理式の充足可能性判定問題に帰着される．よっ

て，非決定性チューリング機械でO(p(|A|+ k))の時間を使って解くこと

ができる．これより，有界強充足可能性問題の補問題は，非決定性チュー

リング機械で O(2p(|A|+(⌊log(k)⌋+1))) の時間を使って解けることがわかる．

ゆえに，有界強充足可能性判定問題は co-NEXPTIMEに属する．

4.4.2 下界

続いて，有界強充足可能性判定問題の計算量の下界，すなわち，この問題

が co-EXPSPACE困難であることを示す．ここでは，その計算量がNEX-

PTIME完全であると知られているEXP-SQUARE TILING問題（[21, 15]

など）が有界強充足可能性判定問題の補問題へ帰着可能であることを示

しことで，その co-NEXPTIME困難性を明らかにする．

EXP-SQUARE TILING問題とは，⟨T,H, V, tinit , tfinal ,m⟩（ここで，T
は有限のタイル集合，H, V ⊆ T × T は横の隣接制約，縦の隣接制約であ

り，tinit , tfinal ∈ T は初期タイル，最終タイルである．mは 1進数で表現

された自然数である）に対して，以下の条件を満たすタイルの割り当て

関数 f : [0, . . . , (2m − 1)] × [0, . . . , (2m − 1)] → T が存在するかを決定す

る問題である．

• （初期タイルの条件）：f(0, 0) = tinit である．
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図 4.3: EXP-SQUARE TILING問題

• （最終タイルの条件）：f(2m − 1, 2m − 1) = tfinal である．

• （横に隣接するタイルの条件）：任意の0 ≤ i < 2m−1, 0 ≤ j ≤ 2m−1

において，(f(i, j), f(i+ 1, j)) ∈ Hである．

• （縦に隣接するタイルの条件）：任意の0 ≤ i ≤ 2m−1, 0 ≤ j < 2m−1

において，(f(i, j), f(i, j + 1)) ∈ V である．

直感的には，図 4.3に示すように，2m × 2mの格子の各マス目に対し，

4つの条件，つまり，初期タイル条件，最終タイル条件，横の隣接条件，

縦の隣接条件を満たすようにタイルを置くことができるかを判定する問

題である．（3.4節のEXP-CORRIDOR TILING問題では縦幅は非有界で

あったが，こちらの問題での縦幅は横幅と同じく 2mである．）

上述のタイリング問題から有界強充足可能性判定問題の補問題への多

項式帰着法，すなわち，タイリング問題 ⟨T,H, V, tinit , tfinal ,m⟩に対して，
その答えが「yes」であるとき，かつそのときにのみ，以下を満たすよう

な φtiling と ktiling の構成方法について述べる．

∃ã( ãは ktiling -ループである ∧ ∀b̃(⟨ã, b̃⟩ |= ¬φtiling))
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ここで述べる帰着では，タイリング問題における「あるタイリングが

存在する」を上式の「ある ktiling -ループで表現される要求イベント集合

列が存在する」に対応させる．そして，「そのタイリングが条件を満たす」

を「そのタイリングに対応する要求イベント集合列については，任意の

応答イベント集合列に対してLTL式を満たすことがない」に対応させる．

つまり，タイリング問題に対して，要求イベント集合列でその１つのタ

イリング（割り当て関数）を表現するように要求イベントを定める．そ

して，そのタイリングが条件を満たすことを，応答イベント集合列につ

いて全称束縛される式として表現するように応答イベント及び LTL式を

定める．

本帰着の基本的なアイディは 3.4節の帰着と同様である．縦の隣接条件

以外の表現においてはメタレベルの全称限量は必要なく，縦の隣接条件

の表現においてメタレベルの全称限量を用いる．

要求イベント

要求イベントとしては，以下を用意する．

• xt （t ∈ T）：格子のマス目 (i, j)においてタイル tが置かれるかを，

時点 i+ (2m) · jにおいて xtが生起しているかに対応させる．

• end：その時点でタイリングが終了しているかを表す．つまり，格子

のマス目 (i, j)においてタイリングが終了しているかを時点 i+(2m)·j
において endが生起しているかに対応させる．

• c0, . . . c2m−1 ：2mビットのカウンタとして機能させる．はじめはそ

の値は 0で，1単位時間ごとにその値を 1づつ増やす．このカウン

ターの上位mビット（下位mビット）は，その時点において着目

しているマス目が何番目の行（列）であるかを表す．

応答イベント

応答イベントとしては，以下を用意する．

• y0, . . . ym−1：縦の隣接制約を記述する際，着目する列を特定するの

に用いる．
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式： φtiling

式 φtiling を以下の式 (4.1)–(4.6)の論理積の否定とする．ただし，次を

略記として用いる．

c = 22m − 1 ≡
∧

0≤i<2m

¬ci

clow = 2m − 1 ≡
∧

0≤i<m

¬ci

chigh = 2m − 1 ≡
∧

m≤i<2m

¬ci

clow = y ≡
∧

0≤i<m

(ci ↔ yi)

• mビットカウンター c0, . . . cm−1の制約．( ∧
0≤i<m

¬ci

)
∧

G

( ∧
0≤i<m

¬end →
(
(ci ⊕

∧
0≤j<i

cj) ↔ Xci

))
(4.1)

「はじめは c̄の指す値は 0であり，タイリングが終了していなけれ

ば，1単位時間ごとにその値が 1づつ増える」ことを表す．

• マス目に張られるタイルを一つにする制約．

∧
t∈T

G

(
xt →

∧
t′ ̸=t

¬xt′
)

∧ G

(
¬end →

∨
t∈T

xt

)
(4.2)

「各マス目に張られるタイルは高々一つ，かつ，そこでタイリングが

終了していないならば，いずれかのタイルが張られる」ことを表す．

• 初期タイルの制約．

xtinit (4.3)

「マス目 (0, 0)にタイル tinit が置かれる」ことを表す．
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• 最終タイルの制約．

¬endU
(
¬end ∧ c = 22m − 1 ∧ xtfinal ∧XGend

)
(4.4)

「マス目 (2m − 1, 2m − 1)（時点 22m − 1に対応）に最終タイルが置

かれ，タイリングが終了する」こと表す．

• 横の隣接制約．

G

(
¬(clow = 2m − 1) ∧ ¬end →

∨
(t,t′)∈H

(
xt ∧Xxt′

))
(4.5)

「現マス目が 2m − 1の列でなく（右にマス目が存在する），かつタ

イリングが終了していないならば，現マス目に置くタイルと右マス

目に置くタイルとが横の隣接制約を満たす」ことを表す．

• 縦の隣接制約．( ∧
0≤i<m

G(yi ↔ Xyi)

)
→

G

((
clow = y ∧ ¬(chigh = 2m − 1) ∧ ¬end

)
→∨

(t,t′)∈V

(
xt ∧X

(
(c ̸= y)U(c = y ∧ xt′)

)))
(4.6)

「yが不変であるならば，その yが示す列のマス目において，そのマ

ス目が 2m番目の行でなく，タイリングが終了していないとき，現

マス目と下のマス目とが縦の隣接制約を満たす」ことを表す．ここ

で，「現マス目と下のマス目とが縦の隣接制約を満たす」は，「現マス

目に置くタイル t と，次に再び列が yとなる最初のマス目，すなわ

ち，同じ列にある直下のマス目に置くタイル t′とが (t, t′) ∈ V を満

たす」として記述している．

これにより，∀ỹ. (. . . |= (4.6)) が，「すべての列のおいて，縦の隣接

制約を満たす」，つまり，「配置されるすべてのタイルが，縦の隣接

制約を満たす」を表すことになる．
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バウンド： ktiling

バウンド ktiling は 22mとする（この ktiling のサイズは 2m + 1である）．

式 4.1と 4.4との制約により，(22m, 22m)-ループのみが有界強充足可能性

判定問題の反例となりうる．0番目から 22m − 1番目の要素は，格子の各

マス目に対応し，イベント end は，2m番目の要素にのみ含まれる．

定理 4.4.2. LTLによるリアクティブシステム仕様と 2進数で表現され

たバウンド kに対する有界強充足可能性問題は，co-NEXPTIME完全で

ある．

証明. 上で示したように，EXP-SQUARE TILING問題の答えが「yes」

とき，かつそのときに限り，有界強充足可能とならない式 φtiling とバウ

ンド ktiling を構成することができる．φtiling はもとの問題に対して多項

式のサイズであり，また，ktiling のサイズは線形である．それらは多項式

時間で構成可能であるため，EXP-SQUARE TILING問題は有界強充足

可能性判定の補問題に多項式帰着可能となる．EXP-SQUARE TILING

問題はNEXPTIME完全であるため，有界強充足可能性判定の補問題は

NEXPTIME困難であり，有界強充足可能性判定問題は co-NEXPTIME

困難である．

4.5 実験

本章で与えた有界強充足可能性判定法を実装し，扱える仕様の規模・検

査時間について他の性質判定との比較を行った．本節ではその結果を述

べる．

4.5.1 実験内容

LTLで記述されたリアクティブシステム仕様を対象に，有界強充足可

能性判定，非有界な強充足可能性判定，及び実現可能性判定を行い，各

判定にかかる時間を計測・比較する．各性質判定は，以下のように行う．

有界強充足可能性判定には，次のような 4.2節の手続きの実装を用い

る．ステップ 1, 2のNBA構成（仕様を満たす応答が存在する要求イベン

ト集合列を受理するNBA A′の構成）は，[9, 6]の実装法を基にする．ス
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テップ 3のA′の有界全受理判定には，定義 4.3.3のインクリメンタルな

判定法を採用する．NBA構成や命題論理式生成などは，いずれもOCaml

で実装し，SATソルバとしてはMiniSat[28]（v.2.2）を用いる．

非有界な強充足可能性判定には，次のような 3.3節の手続きの実装を

用いる．ステップ 1, 2の NBA構成は，上の有界強充足可能性判定と同

様であり，ステップ 3のA′の全受理判定には，[96]によって提案された

antichainベースの手法を採用する．こちらも OCamlで実装したものを

用いる．

実現可能性判定には，既存の実現可能性判定ツール：Acacia+[16](v.2.1)

と Unbeast[30]（v.0.6b）を用いる（NBA構成には LTL3BA[12](v.1.0.2)

を用いる）．

本実験に用いるリアクティブシステム仕様は，以下の 5種である．

• 付録に示す 2種類の簡易 n階建てエレベータの仕様 Elenと Elean，

• nプロセス-排他制御の仕様 Arbn[69]と，その仕様の仮定部分の一

部1を除去したArbpan ．

• nクライアント-ロードバランサーの仕様 LBn[30]
2．

（Elean, Arbn, LBnには欠陥がなく，Elen, Arb
pa
n には欠陥がある．）

実験に利用する計算機環境は，CPU： Intel(R) Core(TM) i7-3820

3.60GHz，メモリ： 32GB である．

4.5.2 結果

表 4.2と表 4.3に，各種判定にかかった時間を示す．「T/O」は，1200秒

経過しても検査が終了しなかったことを表す．また，「T/O/A」は，オー

トマトン構成が 1200秒以内に終了しなかったことを表す．

Elean, Arbn, LBnの判定では，いずれも「その性質を満たす」が出力さ

れた．表 4.2から，本手法は，より大きな仕様に単純な欠陥がないこと，

すなわち「単純な要求パターンに対しては，仕様を満たすように応答で

きる」ことを効率的に示せたことがわかる．

1Arbnの仮定部分から
∧

i(¬ri ∧G((ri ̸↔ gi) → (ri ↔ Xri)))を除去したものを用い
る．

2[30]では，様々なバリエーションが用意されているが，本実験では [16]のベンチマー
クでも利用されているフルバージョンのロードバランサー仕様を用いる．
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表 4.2: 各性質判定にかかった時間（Elean, Arbn, LBn）

有界強充足可能性 強充足可能性 実現可能性

k = 0 k = 2 k = 4 Acacia+ Unbeast

Elea2 0.02 0.12 0.18 0.91 0.82 0.30

Elea3 0.03 0.26 4.27 201.67 201.58 T/O

Elea4 0.15 5.27 245.30 T/O T/O

Elea5 1.66 125.54 T/O

Elea6 27.98 T/O

Elea7 533.35

Elea8 T/O/A

Arb2 0.01 0.03 0.04 0.12 0.68 872.15

Arb3 0.04 0.12 0.20 4.94 359.43 T/O

Arb4 0.36 1.44 1.84 218.22 T/O

Arb5 4.73 14.47 24.25 T/O

Arb6 79.99 244.76 414.10

Arb7 T/O T/O T/O

LB2 0.02 0.02 0.03 0.04 0.03 0.13

LB3 0.03 0.03 0.03 0.09 0.05 0.18

LB4 0.03 0.04 0.04 0.41 0.31 0.96

LB5 0.03 0.05 0.07 1.06 16.54 1.39

LB6 0.04 0.11 0.15 4.02 T/O 21.26

LB7 0.10 0.28 0.39 10.13 61.04

LB8 0.34 1.10 1.31 36.20 96.96

LB9 1.50 3.74 4.36 91.02 640.51

LB10 6.09 19.31 18.59 333.22 T/O

LB11 29.48 50.51 78.72 780.48

LB12 221.81 263.26 346.45 T/O

LB13 T/O/A T/O/A T/O/A
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表 4.3: 各性質判定にかかった時間（Elen, Arb
pa
7 ）

有界強充足可能性 強充足可能性 実現可能性

k = 0 k = 1 Acacia+ Unbeast

Ele2 0.01 0.01 6.47 0.02

Ele3 0.02 0.11 540.97 T/O

Ele4 0.09 2.03 T/O

Ele5 0.83 50.66

Ele6 13.08 T/O

Ele7 341.19

Ele8 T/O/A

Arbpa2 0.02 0.03 0.05 0.12 T/O

Arbpa3 0.06 0.08 1.03 4.11

Arbpa4 0.42 0.62 30.93 570.79

Arbpa5 4.99 7.75 964.09 T/O

Arbpa6 82.64 16.175 T/O

Arbpa7 T/O T/O

Elen, Arb
pa
n の強充足可能性判定と実現可能性判定では，いずれも「そ

の性質を満たさない」が出力された．Elenの有界強充足可能性判定では，

k = 0で「その性質を満たさない」が出力され，反例が検出された．Arbn
の場合は，k = 0での判定では「その性質を満たす」が出力されたが，

k = 1での判定で「その性質を満たさない」が出力され，反例が検出され

た．表 4.3から，本手法は，より大きな仕様を取り扱え，小さな反例（仕

様を満たすよう応答することのできない要求パターン）の存在を短時間

で示せたことがわかる．有界強充足可能性は強充足可能性の必要条件で

あるため，本手法によって，強充足可能性判定ではタイムアウトしてし

まった Elen(5 < n ≤ 7), Arbpa6 が，強充足不能であることも示せたこと

になる．また，有界強充足可能性は実現可能性の必要条件でもあるため，

有界強充足可能性の反例は，実現可能性の反例としてもみることができ

る．したがって，本手法は，Elen(3 < n ≤ 7), Arbpan (4 < n ≤ 6) が実現

不能であることも示めたことになる．

このような結果が得られたのは，単に考慮する要求パターンを制限し，

高速な SATソルバを用いたためだけでなく，SAT問題への効果的な帰着

法を与えたためでもある．本研究では，受理状態の出現回数も dと制限
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し，インクリメンタルに検査する手法を提案した．欠陥が存在する多く

の場合，比較的小さな dで反例を見つられ，Elen(2 ≤ n ≤ 7)の場合では，

d = 0の段階で反例を検出できた．

4.6 議論

有界モデル検査のためのSATエンコード法

有界モデル検査のため，LTLや very weak alternating Büchi automata

（以下，VWABA），weak alternating Büchi automata（以下，WABA）

の SATエンコード法（パスがその式・オートマトンに満たされない・受理

されないことを表す論理式の生成法）が提案されている [14, 56, 78, 39]．

LTLやVWABAの表現力は本研究で用いたNBAの表現よりも低い．一

方，WABAの表現力はNBAの表現力と等しい．実際，NBAはWABAに

変換できるため，NBAの有界全受理判定は，[39]のWABAのエンコード

法を用いても行える．しかし，本研究で与えたエンコード手法は，WABA

を経由してエンコードするよりも効率が良い．WABAを経由してエンコー

ドする場合，その命題論理式のサイズはO(k · |Q|2 · |δ|)となるが，本研
究ではO(k · |Q| · |δ|)のエンコード法を与えている．

有界実現可能性

[34, 29]で与えられている実現可能性判定手続きでは，手続きを単純化

するため，本研究と同様にオートマトンの受理条件を制限している．す

なわち，受理条件として，「受理状態の出現回数が有限回である」の代わ

りに，「受理状態の出現回数が高々dである」という条件を用いている．し

かし [34, 29]では，証拠や反例のサイズは制限しない．

[76]では，有界実現可能性という性質が導入され，SMTソルバを用い

た判定手続きが与えられている．有界実現可能性とは，「状態数 kの状態

遷移系として表現されるリアクティブシステムが存在し，そのすべての

振る舞いが仕様を満たす」という性質である．有界実現可能性判定にお

いては，サイズ kの状態遷移系が探索される．一方，本研究で与えた有

界強充足可能性判定では，より単純な k-ループが探索される．本研究で

提案した手法は，このようなシンプルな構造で表現される反例を探索す
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ることで，より大きな仕様の単純な欠陥を効率的に検出することを可能

にしている．
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第5章 実現可能性判定に適した

LTLサブセット

前章まででは，「検証する性質の制限」により，仕様の欠陥を効率的に

検出する手法について取り扱った．本章では，「仕様の構文制限」により，

実現可能性判定の煩雑さを回避することを考える．

仕様の実現可能性判定が，極めて煩雑で計算コストの高い処理を伴う

のは，それが仕様を満たす振る舞いをちょうど受理する決定性 ωオート

マトンを基に行われることによる．決定性 ωオートマトンは通常，次の

ように構成される：まず，仕様から無限長の語の上の非決定性Büchiオー

トマトンを構成し，そして Safraの構成法 [75]を用い，それを決定化す

る．Safraの構成法は，有限長の語のオートマトンの決定化で用いられる

部分集合構成法に比べて極めて煩雑である．部分集合構成法では，元の

オートマトンの状態集合を決定化後の状態とするのに対し，Safraの構成

法では，元のオートマトンの状態集合をノードとする木を決定化後の状

態とする．そのため，その構成のための処理は煩雑となり，各種効率化

を施しにくい．過去に実装も試みられているが，状態が十数個のオート

マトンの決定化が限界である [40]．これまでに Safraの構成法を用いない

実現可能性判定法も提案はされいているが [52]，扱える仕様の規模は依然

としてごく限らたものとなっている．

本章では，実現可能性判定で必要となる決定性 ωオートマトン構成を

簡単化する観点から，LTLの構文を制限したLTLサブセットLTLepとそ

の双対である LTLgp を，決定性 ωオートマトンの構成法とともに提案す

る．LTLgp仕様からはある構造的特徴を持つ非決定性 ωオートマトンを

構成できる．提案する構成法では，その構造的特徴を利用し，部分集合

構成法を基にその非決定性 ωオートマトンを決定化することが可能であ

る．LTLepについても，LTLgpとの双対性を利用することで，部分集合構

成法を基に決定性 ωオートマトンを構成できる．

55



5.1 LTLサブセットLTLepとLTLgp

本節では，決定性 ωオートマトン構成を簡単化する観点から LTLの構

文を制限した LTLサブセット LTLepと LTLgpを与える．

LTLepと LTLgpの定義

LTLepと LTLgpは，以下のように定義される．

定義 5.1.1 (LTLepと LTLgpの構文). イベントの集合 P が与えられたと

き，P 上の LTLepの式は以下のように定義される．

f := b | f ∧ f | f ∨ f | Xf | f Ub | f Rf

LTLgpの式は，以下のように定義される．

f := b | f ∨ f | f ∧ f | Xf | f Uf | f Rb

ここで，bは，P 上のブール式（¬，∧，∨より構成される式）とする．

LTLepは，「いつか必ず満たされなければならない制約（イベンチャリ

ティ）はブール式によって記述されなければならない」という制限をLTL

の構文に課したサブセットである．式が否定標準形であると仮定すると，

f1Uf2における f2が将来必ず満たされなけければならない制約となる．

このサブセットでは，その f2がブール式となるように構文を制限をして

いる．

また，LTLgpは，LTLepと双対な関係にあり，「満たされ続けなければ

ならない制約はブール式によって記述されなければならない」という制

限をLTL構文に課したサブセットである．f1Rf2における f2が満たされ

続けなければならない制約であり，このサブセットでは，この f2がブー

ル式となるように構文を制限をしている．

LTLepで記述可能な仕様

LTLepでは，以下のような仕様記述が可能である．

仕様 1：「常に，開ボタンが押されたならばドアを開く．」

G(Buttonopen → open) (5.1)

(≡ ⊥R(buttonopen → open))
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仕様 2：「イベント aは，無限にしばしば生起する．」

GFa (5.2)

(≡ ⊥R(⊤Ua))

仕様 3：「リクエストされたならば，いつかサービスする．」

G(req → Fserv) (5.3)

(≡ ⊥R(¬req ∨ (⊤Userv)))

仕様 4：「イベント a1が生起し，その後イベント a2が生起するならば，そ

の間ずっとイベント bが生起し続けなければならない．」

G((a1 ∧ ¬a2 ∧ Fa2) → (b Ua2)) (5.4)

(≡ ⊥R(¬a1 ∨ a2 ∨ (⊥R¬a1) ∨ (b Ua2)))

以上のように，LTLepでは仕様記述でよく用いられる LTL式を記述可

能である．[94]で与えられている「m台リフトを持つ n階建てエレベー

タシステム」の仕様も，LTLepの範囲に収まるものであった．

LTLepで記述不能な仕様

LTLepで記述できないのは，以下のような仕様である．

仕様 5：「いつか必ずイベント a1が生起する．その a1の生起以後，必ず

a2が生起する．さらに，その a2の生起以後，必ず a3が生起する．」

F(a1 ∧ (F(a2 ∧ Fa3)) (5.5)

(≡ ⊤U(a1 ∧ (⊤U(a2 ∧ (⊤Ua3)))))

仕様 6：「ある時点以降，イベント aが生起し続ける．」

FGa (5.6)

(≡ ⊤U(⊥Ra))

LTLgpで記述可能な仕様と記述不能な仕様

LTLgpでは，仕様 1, 5, 6は記述できるが，仕様 2, 3, 4は記述できない．
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LTLepと LTLgpの組み合わせ

LTLepと LTLgpでは，簡潔な手続きで決定性 ωオートマトンを構成で

きる（次節以降でその構成を与える）．決定性ωオートマトンにおいては，

和合成や積合成も簡潔に行うことができるため，LTLep式と LTLgp式と

をブール演算子で結合することで得られる仕様でも，LTLepや LTLgpと

同様，その決定性 ωオートマトンを簡潔な手続きで構成できる（その構

成法は 5.5.3節で述べる）．

仕様 7：「システムは，ある時点以降停止し続ける．停止していないとき

にリクエストされたならば，いつかサービスする．」

FGstop ∧G(¬stop → (req → Fserv)) (5.7)

上の仕様 7は，LTLep式でも LTLgp式でもないが，LTLgp式と LTLep式

の連言とみることができる．したがって，この仕様についても簡潔な手

続きで決定性 ωオートマトンを構成できる．

また，リアクティブシステムの仕様記述で，しばしば用いられる

ASSUME → GUARANRTEE

の形式（ASSUMEには，想定する環境の要件を記述し，GUARANRTEE

には，システムが満たすべき要件を記述する）の仕様の多くも対処可能

である．

仕様 8：「リクエスト 2が来ないことが無限にしばしばあるならば，常に，

リクエスト 1が来たらいつかサービスし，リクエスト 2が来ているとき

はサービスしない．」

(GF¬req2) → G((req1 → Fserv) ∧ (req2 → ¬serv)) (5.8)

(≡ (FGreq2) ∨ (G((req1 → Fserv) ∧ (req2 → ¬serv))))

上の仕様 8は，LTLep式でも LTLgp式でもないが，ASSUMPTION 部と

GURANRTEE部が，ともにLTLep式である（LTLep式の否定式はLTLgp

式であるため，LTLgp式とLTLep式の選言とみることができる）．そのた

め，このような仕様も，LTLepや LTLgpと同様に，簡潔な手続きで決定

性 ωオートマトンを構成できる．

本手法で扱えない仕様は，LTLepでも LTLgpでもない時間部分式を持

つような仕様である．例えば，
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仕様 9：「常に，ストップボタンが押されたならば，アラームを出し続け

た後必ず停止し，その後停止し続ける．」

G(buttomstop → alarmU(Gstop)) (5.9)

などが挙げられる．

5.2 ωオートマトン

前章まででは，ωオートマトンとして，非決定性Büchiオートマトンの

みを用いたが，本章では，他の ωオートマトンも用いる．ここでは，そ

れらを導入する．

非決定性 ωオートマトンは，五つ組A = ⟨Σ, Q, qI , δ,Acc⟩ である．こ
こで，

• Σは有限のアルファベット，

• Qは有限の状態の集合，

• qI ∈ Qは初期状態，

• δ ⊆ Q× Σ×Qは遷移関係，

• Acc：受理コンポーネントである．

– 受理条件の種類によって，受理コンポーネントの定め方は異な

る．本章では，Büchiの条件， co-Büchiの条件， generalized

Büchiの条件，generalized co-Büchiの条件，及び generalized

Street(1)の条件を用いる．

Büchiの条件を持つ ωオートマトンを Büchiオートマトンと呼ぶ．他の

受理条件を持つ ωオートマトンも同様の呼び方をする．

Σ上の無限長の語 αの行程は，以下を満たす状態の無限列 ϱ ∈ Qω で

ある．

• ϱ[0] = qI であり，かつ

• すべての i ≥ 0において (ϱ[i], α[i], ϱ[i+ 1]) ∈ δである．

行程が以下の受理条件を満たすとき，その行程を受理行程と呼ぶ．
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Büchiの条件： Acc = F ⊆ Qであり，

inf (ϱ) ∩ F ̸= ∅.

co-Büchiの条件： Acc = F ⊆ Qであり，

inf (ϱ) ∩ F = ∅.

generalized Büchiの条件： Acc = F ⊆ 2Qであり，

∀F ∈ F .inf (ϱ) ∩ F ̸= ∅.

generalized co-Büchiの条件： Acc = F ⊆ 2Qであり，

∀F ∈ F .inf (ϱ) ∩ F = ∅.

generalized Street(1)の条件：Acc = (E ,F) ∈ 2Q × 2Qであり，

∀E ∈ E .inf (ϱ) ∩ E ̸= ∅ =⇒ ∀F ∈ F .inf (ϱ) ∩ F ̸= ∅.

ここで，inf (ϱ)は ϱに無限回出現する要素の集合を表し，inf (ϱ) = {q ∈
Q | ∀i∃j > i.ϱ[j] = q}である．語 αに対して，受理行程が存在するとき，

Aは αを受理するという．Aが受理する無限長の語の集合をAの受理言
語といい，L(A)で表す．

オートマトンがすべての q ∈ Q,a ∈ Σ に対して (q, a, q′) ∈ δである q′

が高々１つしか存在しないとき，そのオートマトンは決定的であるとい

い，そのオートマトンを決定性 ωオートマトンと呼ぶ．

なお，以降では，非決定性（Non-deterministic）と決定性（Determin-

isitic）をそれぞれ “N”， “D”と記す．また， Büchi ，Co-Büchi, Gener-

alized Büchi，Generalized Co-Büchiと generalized Street(1)とをそれぞ

れ “B”，“C”，“GB”，“GC”，“GS1”と記し，オートマトンを “A”と記

す．例えば，非決定性 co-Büchi オートマトンは “NCA”と記す．

5.3 LTLgpの非決定性ωオートマトンの特徴

5.3.1 LTLから非決定性ωオートマトンの構成

まず本節では，一般的な LTL式からその式を満たす振る舞いをちょう

ど受理する非決定性 ωオートマトンの構成法を与える．ここで与える構

成法は，[6]等に基づくものである．
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なおここでは，LTL式は否定標準形（否定演算子¬が命題の直前にの
み出現する式）になっているものとする．任意の LTL式は，以下の等価

性を基に否定標準形へと変換できる．

¬¬φ ≡ f,

¬(f1 ∧ f2) ≡ (¬f1) ∨ (¬f2),
¬(f1 ∨ f2) ≡ (¬f1) ∧ (¬f2),

¬Xf ≡ X¬f,
¬(f1Uf2) ≡ ¬f1R¬f2,
¬(f1Rf2) ≡ ¬f1U¬f2.

ここで与える構成手続きでは，オートマトンの状態を入力式の部分式

の集合とする．その部分式集合は，そこで満たされるべき式の集合を表

す．入力式のみからなる集合を初期状態とし，式の分解と状態遷移を繰

り返すことでオートマトンを構成する．式の分解では，状態に対応する

式集合を以下の等価性に基づいて分解し，

f1Uf2 ≡ f2 ∨ (f1 ∧X(f1Uf2))

f1Rf2 ≡ f2 ∧ (f1 ∨X(f1Rf2))

次に遷移可能な状態（次に満たすべき式の集合）とその状態への遷移条件

（その時点で満たすべき式の集合に対応）の対の集合を求める．例えば，

f1Uf2を制約として持つ状態であれば，f2がその時点で満たされる場合，

制約のない状態に遷移できるようにし，f1がその時点で満たされる場合，

f1Uf2を制約として持つ状態に遷移できるようにする．分解手続きで得

られた遷移可能な状態に対しても，さらにそこから遷移可能な状態を求

めてゆく．Until式 f1Uf2が満たされるためには，いつか必ず f2が満た

されなければならない．そのため，f2が成立せず，f1が成り立ち続ける

ような行程を不受理にする必要がある．この構成法では，f2が成り立つ

と，f1Uf2を含まない状態へ遷移可能であるので，同じUntil式 f1Uf2が

無限に出現し続けない行程のみを受理とする．

定義 5.3.1 (分解手続き).

入力：式集合 S

出力：(∅，式集合，式集合)の集合
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1. （初期化）D := {(S, ∅, ∅)}とする．

2. （分解）任意の (Proci,Cur i,Next i) ∈ D，式 fij ∈ Proci につい

て，以下の操作 (a)から (g)のいずれかを，fijの形に応じて適用す

る．これを任意の要素の Proci が空となるまで繰り返す．ここで，

Proc′i := Proci − {fij},Cur ′i := Cur i ∪ {fij}とする．

(a) fij = p or ¬pのとき，(Proci,Cur i,Next i)を以下で置き換え

る．

(Proc′i,Cur
′
i,Next i)．

(b) fij = fX
1 のとき，(Proci,Cur i,Next i)を以下で置き換える．

(Proc′i ∪ {f1},Cur ′i,Next i)．

(c) fij = f1∧ f2のとき，(Proci,Cur i,Next i)を以下で置き換える．

(Proc′i ∪ {f1, f2},Cur ′i,Next i)．

(d) fij = f1∨ f2のとき，(Proci,Cur i,Next i)を以下で置き換える．

(Proc′i ∪ {f1},Cur ′i,Next i),
(Proc′i ∪ {f2},Cur ′i,Next i).

(e) fij = Xf のとき，(Proci,Cur i,Next i)を以下で置き換える．

(Proc′i,Cur
′
i,Next i ∪ {fX}).

(f) fij = f1Uf2のとき，(Proci,Cur i,Next i)を以下で置き換える．

(Proc′i ∪ {f2},Cur ′i,Next i),
(Proc′i ∪ {f1},Cur ′i,Next i ∪ {fij}).

(g) fij = f1Rf2のとき，(Proci,Cur i,Next i)を以下で置き換える．

(Proc′i ∪ {f2, f1},Cur ′i,Next i),
(Proc′i ∪ {f1},Cur ′i,Next i ∪ {fij}).

p,¬p ∈ Cur iのとき，その (Proci,Cur i,Next i)を削除する．

f1Uf2, f2 ∈ Cur i，かつ f1Uf2 ∈ Next iのとき，Next iから f1Uf2を

除去する．

f1Rf2, , f1, f2 ∈ Cur i，かつf1Rf2 ∈ Next iのとき，Next iからf1Rf2
を除去する．

Proci は分解前の式の集合，Cur i はその時点で満たすべき式の集合，

Next iは次の時点で満たすべき式の集合である．f
Xの意味は，fと同様で

ある．Until式 f1Uf2の分解において，f2が満たされれずに繰り越される
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f1Uf2とX(f1Uf2)の分解の結果得られる f1Uf2を区別するため，Next

式Xf の分解の結果得られる式を fXにしている．

定義 5.3.2 (LTLからNGBAの構成).

入力：LTL式 ψ

出力：NGBA Nψ = ⟨2P , Q, qI , δ,F⟩

1. （初期化）Q := {qI}，qI := {ψ}，δ := ∅とする.

2. （状態遷移）q ∈ Qに対して，定義 5.3.1の分解手続きを行った結

果をDとする．このとき，以下のようにQ, δを更新する．

Q := Q ∪ {N | (∅, C,N) ∈ D}，
δ := δ ∪ {(q, s,N) | (∅, C,N) ∈ D, p ∈ C ⇒ p ∈ s,¬p ∈ C ⇒ p ̸∈
s}.
これをQ，δが変化しなくなるまで繰り返す．

3. （受理コンポーネント）F を次のように定める．
F := {Ff | f ∈ sub(ψ)，かつ，f は f1Uf2の形をした式 }．
ここで，Ff := {q | f ̸∈ q}.

式 ψに対して上の手続きを適用して得られるNGBA Nψは，ψを満た

す振る舞いをちょうど受理する．

5.3.2 LTLgpから得られる非決定性ωオートマトンの特徴

LTLgp式においては，「常に満たすべき制約」はブール式でのみ記述さ

れる．このような式から，定義 5.3.2の手続きで非決定性 ωオートマトン

を構成すると，構成される非決定性 ωオートマトンには以下のような特

徴が現れる．

• 受理行程には，ただ一つの状態 qloop のみが無限回現れる．すなわ

ち，受理行程は，最終的に自己ループを持つ状態 qloopに至り，その

状態のみを遷移し続ける．

これは，構文を制限したことで，受理行程が以下を満たすためである（上

の qloopはRelease式のみからなる）．

• あるポイント以降において，Release式以外の式が出現しない．
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• Relese式については，あるポイント以降ずっと出現し続ける，もし

くは，あるポイント以降出現しなくなる，のいずれかである．

行程の i番目の状態 qiに部分式 f が現れるのは，前状態 qi−1に f が出現

して，その fが現状態に繰り越される場合（fがUntil式，Release式のと

き），もしくは，前状態 qi−1に含まれる他の部分式（f を真部分式として

持つ式）を分解した結果，f が新たに生成される場合のいずれかである．

常に満たすべき制約がブール式であると，各部分式 f は，いずれ他の部

分式から生成されることはなくなり，受理行程においては，同じRelease

式が出現し続けるのみとなる．

定理 5.3.1. ψを LTLgp式とし，Nψを定義 5.3.2 の手続きによって得ら

れるNGBAとする．Nψの任意の行程 ϱ = q0q1 . . .について，ϱが受理行

程であるならば，かつそのときに限り，ϱは以下を満たす．

∃i.∀j ≥ i.(qj = qi ∧ qiはRelease式のみからなる)

証明. [⇐] 行程 ϱにおいて，あるポイント以降ずっとRelease式のみが現

れるならば，受理条件の定義より，行程 ϱは受理行程である．

[⇒] ϱが受理行程であるとき，ψの任意の部分式 f において，以下の条

件が満たされることを示す．

∃i.((∀j ≥ i.f ∈ qj) ∨ (∀j ≥ i.f ̸∈ qj)) （f がRelease式のとき）

∃i.∀j ≥ i.f ̸∈ qj （その他のとき）

まず，f = ψ（入力の式）において，条件を満たすことを示す．分解手続

きの特徴より，qi+1に式 fが現れるのは，qiに fが出現して，その fが現

状態に繰り越される場合（f がUntil式，Release式のとき），もしくは，

状態 qiに含まれる他の部分式（fを真部分式として持つ式）を分解した結

果，f が新たに生成される場合のいずれかである．f = ψのときは，f を

真部分式として持つ式は存在しないので，f がUntil式，Release式であ

り，無限に出現し続ける，もしくは，ある i以降出現しないのいずれであ

る．これより，f がUntil式以外のときについては，条件が満たされるこ

とがわかる．f がUntil式のときについては，ϱが受理行程であることよ

り，Until式が無限に出現し続けることはなく，後者が成立するため，条

件が満たされることがわかる．

次に，式fを真部分式として持つ任意の式が条件を満たすと仮定して，f

も条件を満たすことを示す．仮定より，以降の状態で fを真部分式として
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持つのがRelease式のみであり，以後ずっとそれらRelease式が出現し続け

るポイント irが存在する．各Release式 g = g1Rg2は，∀j ≥ ir.g1Rg2 ∈ qj
を満たすので，手続きの定義より，ir以降分解手続きで g1が処理される

ことはない（ir以降の遷移に対応する (∅,Cur ,Next)のおいて，g1 ̸∈ Cur

である）．また，ψがLTLgpであることから，g2はブール式である．よっ

て，式 f を真部分式として持つ式から新たに f が生成されることはなく，

ir以降に fが現れるとすれば，以前より出現していた fが繰り越され，残

り続ける場合のみである．したがって，f = ψときと同様の理由により，

f は条件を満たす．

LTLgp式の非決定性 ωオートマトンには，このような特徴が現れるた

め，generalized Büchiの受理条件でなく，Büchiの受理条件や co-Bc̈uhi

の受理条件によってでも，受理行程を定めることができる．

定義 5.3.3 (LTLgpのNBA（NCA）構成).

入力：LTLgp式 ψ

出力：NBA(NCA) Nψ = ⟨2P , Q, qI , δ, Fb(Fc)⟩

1–2. Q, qI , δを，定義 5.3.2と同様に求める．

3’ （受理コンポーネント）F を次のように定める．

Büchiの条件：

Fb := {q ∈ Q | ∀f ∈ q.f は f1Rf2の形をした式である }
co-Büchiの条件：

Fc := {q ∈ Q | ∃f ∈ q.f は f1Rf2の形をした式でない }

定理 5.3.2. ψを LTLgp式とし，Nψを定義 5.3.3 の手続きによって得ら

れるNBA(NCA)とする．このとき，Nψは ψを満たす振る舞いをちょう

ど受理する．

証明. 定理 5.3.1より．

定理 5.3.3. ψを LTLgp式とし，Nψを定義 5.3.3 の手続きによって得ら

れる NBA(NCA)とする．このとき，Nψ の状態数は，高々2|temp(ψ)| + 1

である．ここで，temp(ψ)は，ψの部分時間式（Next式，Until式，及び

Release式）の集合を表す．

証明. 初期状態を除く，すべての状態が fX, f1Uf2，f1Rf2のいずれかの

形をした式の集合であることから．
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先に与えたオートマトンの特徴は，以下のように形式化される．

定理 5.3.4. ψを LTLgp式とし，Nψを定義 5.3.3 の手続きによって得ら

れるNBA(NCA)とする．このとき，Nψは以下（以降では特徴１と呼ぶ）

を満たす．

• 任意の q ∈ Fb（q ̸∈ Fc）において，qから q′へ遷移可能であり，か

つ q′から qへ遷移可能であるような q′が存在するならば，q = q′で

ある．

証明. 定義 5.3.3と定理 5.3.1より．

この構造的特徴は，

• 状態 q ∈ Fb(q ̸∈ Fc)を含む強連結成分は，その状態のみからなる

ことを表してる．これは，簡潔な決定化が知られている very weak（もし

くは 1-weak）オートマトン [36]の構造的特徴「すべての強連結成分は，単

一の状態のみからなる」よりも弱い特徴となっている．

5.4 構造的特徴を持つNBA（NCA）の決定化

LTLgpから構成されるNBA（NCA）は，「状態 q ∈ Fb(q ̸∈ Fc)を含む強

連結成分は，その状態のみからなる」という特徴（特徴１）を持つため，

部分集合構成法を基に決定化できる．本節では，その構成法について述

べる．

5.4.1 前処理

まず準備として，特徴１を持つNBA（NCA）N = ⟨Σ, Q, qI , δ, Fb(Fc)⟩
は，以下の特徴（以降では特徴２と呼ぶ）を持つように変換できること

について述べる．

• 任意の q ∈ Fb(q ̸∈ Fc), q
′ ∈ Q, a ∈ Σにおいて，(q′, a, q) ∈ δならば

(q, a, q) ∈ δである．
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特徴１を持つNBA（NCA）において，特徴２の条件を満たさない状態

q ∈ Fb(q ̸∈ Fc)が存在したとする．このとき，次のような変形を加えた

NBA（NCA）は，特徴２を満たし，かつ，その受理言語はもとのオート

マトンと同じである：qと同じ次状態を持つ新たな状態 qproxy （qproxy ̸∈
Fb(qproxy ∈ Fc)とする）を導入し，qへの遷移を qproxy への遷移に置き換

える．

この変形は，形式的には以下のように定義される．N = ⟨Σ, Q, qI , δ, Fb(Fc)⟩
に対して，N ′ = ⟨Σ, Q′, qI , δ, F

′
b(F

′
c)⟩を次のように定める．

Q′ :=Q ∪ {qproxy | q ∈ Fb(q ̸∈ Fc)}
δ′ :={(q, a, q′) | (q, a, q′) ∈ δ, q′ ̸∈ Fb(q

′ ∈ Fc)}
∪ {(q, a, q′proxy) | (q, a, q′) ∈ δ, q′ ∈ Fb(q ̸∈ Fc)}
∪ {(qproxy , a, q′ | (q, a, q′) ∈ δ, q ∈ Fb(q ̸∈ Fc), q

′ ̸∈ Fb(q
′ ∈ Fc)}

∪ {(qproxy , a, q′proxy | (q, a, q′) ∈ δ, q ∈ Fb(q ̸∈ Fc), q
′ ∈ Fb(q

′ ̸∈ Fc)}
F ′
b :=Fb (F ′

c = Fc ∪ {qproxy | q ̸∈ Fc})

このような変形を行うと，q ∈ Fb(q ̸∈ Fc)への遷移は，qproxy からのみ

である．qproxy からの遷移は qからの遷移と同様であるため，N ′は特徴

２を満たす．また，特徴１も満たしたままである．

また，次の理由から，受理言語も変わらない．

N が σを受理する．

⇐⇒ N に以下を満たす σの行程 ϱ = q0q1 . . .が存在する.

∃qloop ∈ Fb(q
loop ̸∈ Fc).∃i.∀j ≥ i.qj = qloop

⇐⇒ N ′に以下を満たす σの行程 ϱ = q0q1 . . .が存在する.

∃qloop ∈ Fb(q
loop ̸∈ Fc).∃i.(qi = qloopproxy ∧ ∀j ≥ i+ 1.qj = qloop)

⇐⇒ N ′が σを受理する．

したがって，以下が成立する．

定理 5.4.1. N = ⟨Σ, Q, qI , δ, Fb(Fc)⟩を特徴１を持つNBA(NCA)とする．

このとき，N は，特徴１，特徴２および L(N ) = L(N ′)を満たすN ′へ

変形できる．

前節で定義した手続きにおいて出力されるNBA（NCA）は，（上の変化

をしなくとも）特徴２を持つ．
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定理 5.4.2. ψを LTLgp式とし，Nψ = ⟨Σ, Q, qI , δ, Fb(Fc)⟩を ψから定義

5.3.3の手続きによって構成されるNBC（NCA）とする．このとき，Nψ

は特徴２を持つ．

証明. 状態 q ∈ Fb(q ̸∈ Fc)への遷移 (q′, a, q) ∈ δが存在したとする．この

とき，q′に対する分解手続きの結果にこの遷移に対応する (∅, C ′, q)が存

在する．q = {f1Rg1, f2Rg2, . . . , fnRgn} （giはブール式）とする．分解
規則より，C ′には各 iの fiRgi, gi及び giを成立させるための式（giを成

立させるための式とは，例えば，gi = p1∨ (p2∧p3)ならば，p1のみ，もし
くは p2と q3）が少なくとも含まれており（他の式より生成される式が含

まれていることもある），原子命題とその否定が両方同時に入っているこ

とはない．状態 {f1Rg1, f2Rg2, . . . , fnRgn}の分解結果には，C ⊆ C ′で

あるような (∅, C, q)が存在する．なぜなら，分解手続きによって，まず，
第 1要素に giが，第 3要素に fiRgiのみが入る三つ組が生じ，それより

C が fiRgi, gi及び giを成立させるための式だけからなるような (∅, C, q)
が最終的に生成されるためである．このような (∅, C, q)の存在より，遷移
(q, a, q)の存在が導かれる．

5.4.2 決定化

前節で与えた特徴１「状態 q ∈ Fb（q ̸∈ Fc）を含む強連結成分は，そ

の状態のみからなる」と，先に与えた特徴２「状態 q ∈ Fb（q ̸∈ Fc）へ a

で遷移できるならば，状態 qから q自身へ aで遷移できる」を持つNBA

（NCA）は，煩雑なSafraの構成法でなく，より単純な部分集合構成法（決

定化前のオートマトンの状態集合を決定化後のオートマトンの状態とす

る構成法）を基に，決定性 ωオートマトンへ変換することが可能となる．

以下でその手続きを与える．

定義 5.4.1 (特徴を持つNBA(NCA)からDGCAの構成).

入力：特徴１と特徴２を持つNBA（NCA）N = ⟨Σ, Q, qI , δ, Fb(Fc)⟩
出力：DGCA D = ⟨Σ, Q′, q′I , δ

′,F ′⟩

1. （初期化）Q′ := {{qI}}，q′0 := {q0}，δ′ := ∅とする.

2. （状態遷移）任意の q′ ∈ Q′，a ∈ Σに対して， Q′，δ′を次のよう

に更新する．

Q′ := Q′ ∪ {q′succ}.
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δ′ := δ′ ∪ {(q′, a, q′succ)}.
ここで，q′succは以下のように定める．

q′succ = {qsucc ∈ Q | q ∈ q′, (q, a, qsucc) ∈ δ}.
これをQ′, δ′が変化しなくなるまで繰り返す．

3. （受理条件）受理条件は次のように定める．

F ′ = {F ′
q | q ∈ Fb(q ̸∈ Fc)},

F ′
q := {q′ ∈ Q′ | q ̸∈ q′}.

定理 5.4.3 (決定化の正当性). N を特徴１と特徴２を持つNBA（NCA）

とする．このとき，定義 5.4.1の手続きによってN から得られるDGCA

Dは，L(D) = L(N )を満たす．

証明. [α ∈ L(N ) ⇒ α ∈ L(D)] α ∈ L(N )と仮定すると，inf (ϱn)∩Fb ̸= ∅
（inf (ϱn)∩Fc = ∅）となる受理行程 ϱnが存在する．ここで，特徴１より，

その行程にはFbに含まれる複数の状態（Fcに含まない複数の状態）が無

限にしばしば現れることはなく，|inf (ϱn)| = 1である.よって，ある状態

qloop ∈ Fb （qloop ∈ Q \ Fc）が存在し，

∃i.∀j ≥ i : ϱn[j] = qloop (a)

である．次にαに対するDの行程について考える．Dの構成の定義より，
αに対して唯一の行程 ϱdが存在して，ϱd[i] = Siとおくと，

Si = {ϱ[i] ∈ Q | ϱは αに対するN の行程 }

である．(a)より，あるポイント iloop以降，ずっと qloop ∈ Sjである. した

がって，∀j ≥ iloop .Sj ̸∈ F ′
qloop
であり，inf (ϱd)∩ F ′

qloop
= ∅を満たす．よっ

て，ϱdはDの受理行程であり，α ∈ L(D)である．ゆえに，α ∈ L(N ) ⇒
α ∈ L(D)である．

[α ∈ L(D) ⇒ α ∈ L(N )] α ∈ L(D)と仮定すると，αに対する受理行程

ϱd = S0S1 . . .が存在する．受理条件より，ある qloop ∈ Fb（qloop ̸∈ Fc）が存

在し，inf (ϱd)∩F ′
qloop

= ∅である．つまり，ある iloop以降ずっとϱd[j] ̸∈ F ′
qloop

であり，

∀j ≥ iloop : qloop ∈ Sj (b)

を満たす．ここで，qloop ∈ Siloop であるので，N において，

qI から qloopへ α[0 . . . iloop − 1]で遷移可能 (c)

69



である．また，(b)と特徴２より，

qloopから qloopへ α[j]で遷移可能 （j ≥ iloopにおいて） (d)

である．これは，Dの構成の定義より，qloop ∈ Sj+1であるならば，ある

q ∈ Sjが存在して，qから qloopへα[j]で遷移可能あり，特徴２より，qloop
からも qloop へ α[j]で遷移可能であることがいえるためである．よって，

(c)と (d)より，次の条件を満たすN の αに対する行程 ϱnが存在する．

∃i.∀j ≥ i : ϱn[j] = qloop

この行程は inf (ϱn)∩Fb ̸= ∅（inf (ϱn)∩Fc = ∅）であることから，受理条
件を満たす．よって，α ∈ L(N )である．ゆえに，α ∈ L(D) ⇒ α ∈ L(N )

である．

通常のNBAの決定化に用いられる Safraの構成法 [75]やその改良 [68]

では，もとの NBAの状態集合をノードとする木（Safra’s tree）を一つ

の状態とするオートマトンを構成する．その状態数のワーストケースは，

NBAの状態数を nとすると，Safraの構成法では (12)n ·n2n，その改良で

は n2n+2である [68]．それに対して，ここで与えた決定化手法では，もと

の非決定性オートマトンの状態集合を一つの状態とするオートマトンを

構成し，その状態数は高々2nである．本決定化は，Safraの決定化に比べ

て簡潔であるため，BDD(Binary Decision Diagram)を利用するなど，実

装段階において各種効率化を施しやすい．

定理 5.4.4. N を特徴１と特徴２を持つ状態数nのNBA（NCA）とする．

このとき，定義 5.4.1の手続きによってN から得られるDGCA Dの状態
数は高々2nである．

証明. Dの状態集合Q′が，Q′ ⊆ 2Qであることによる．

5.5 決定性ωオートマトンの構成

本節では，決定性 ωオートマトン構成について述べる．
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5.5.1 LTLgpからの決定性ωオートマトンの構成

LTLgp式からは，以下のように決定性 ωオートマトンを構成できる．

1. LTLgp式ψから構造的特徴を持つNBA(NCA) Nψを定義 5.3.3の手

続きによって構成する．

2. 構造的特徴を持つNBA(NCA) Nψを定義 5.4.1の手続きによって決

定化して，DGCA Dψを得る．

定理 5.5.1. ψを LTLgp式とし，Dψを ψから構成されるDGCAとする．

このとき，Dψの状態数は，高々22
|temp(ψ)|+1である．

証明. 定理 5.3.3と定理 5.4.4より

5.5.2 LTLepからの決定性ωオートマトンの構成

LTLep式についても，LTLgpのDGCA構成法を基に，その決定性ωオー

トマトンを得ることができる．

LTLep と LTLgp とは双対な関係にあり，LTLep では Until 式にのみ，

LTLgpでは Release式にのみ，それぞれ同様の制限を課している．それ

ゆえ，以下が成立する．

定理 5.5.2. ψを LTLep式とする．このとき，¬ψ（を否定標準形に変形
した式）は LTLgp式である．

任意のオートマトンは全域的な（各状態ですべての a ∈ Σに対して遷

移先が存在する）ものへと変換できる．全域的な決定性オートマトンお

いては，受理条件を双対なものへと変更することで，その受理言語の補

集合を認識する決定性オートマトンを得ることができる．

定理 5.5.3. Dgc = ⟨Σ, Q, qI , δ,Fgc⟩をDGCAとし，D′
gb = ⟨Σ, Q∪{q∗}, qI ,

δ′,F ′⟩をDGBAとする．ここで，T∗ := {(q∗, a, q∗) | a ∈ Σ}とおき，
δ′ := δ ∪ {(q, a, q∗) | ¬∃q′.(q, a, q′) ∈ δ} ∪ T∗ ,

F ′ := {F ∪ {q∗} | F ∈ F} .

とする．このとき，L(D′
gb) = Σω \ L(Dgc)である．

証明. DGCA D′
gc = ⟨Σ, Q ∪ {q∗}, qI , δ′,F ′⟩とすると，L(D′

gc) = L(Dgc)

であり，また，D′
gcとD′

gcはすべての α ∈ Σωに対して必ずある同一の行

程 ϱが存在する．また，
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α ∈ L(D′
gb) ⇐⇒ ∀F ∈ F ′.inf (ϱ) ∩ F ̸= ∅

⇐⇒ ¬∃F ∈ F ′.inf (ϱ) ∩ F = ∅
⇐⇒ α ̸∈ L(D′

gc)

である．よって，L(D′
gb) = Σω \L(D′

gc)であり，L(D′
gb) = Σω \L(Dgc) で

ある．

したがって，LTLep式 ψからは，以下のように，ψを満たす振る舞い

をちょうど受理する決定性 ωオートマトンを構成できる．

1. LTLep式ψから，LTLgp式¬ψ （否定標準形になっているものとす
る）を得る．

2. LTLgp式¬ψから構造的特徴を持つNBA(NCA) N¬ψを定義 5.3.3の

手続きによって構成する．

3. 構造的特徴を持つNBA(NCA) N¬ψを定義 5.4.1の手続きによって

決定化して，DGCA D¬ψを得る．

4. DGCA D¬ψから, 定理 5.5.3で与えた方法で，その補集合を認識す

るDGBA Dψを構成する．

定理 5.5.4. ψを LTLep式とし，Dψを ψから構成されるDGBAとする．

このとき，Dψの状態数は，高々22
|temp(ψ)|+1 + 1である．

証明. 定理 5.5.1，temp(ψ) = temp(¬ψ)であること，及びDGCAから補

集合を受理するDGBAへの変換において状態数は１だけ増えることによ

る．

5.5.3 LTLepとLTLgpの組み合わせ仕様からの決定性ωオー

トマトンの構成

LTLep式・LTLgp式をブール演算子で結合することで得られる仕様から

の決定性 ωオートマトン構成について考える．

決定性 ωオートマトンにおいては，比較的簡潔な手続きによって，和

合成や積合成が可能である．したがって，LTLep式・LTLgp式をブール

演算子で結合することで得られる仕様についても，次のように決定性 ω

オートマトンを簡潔に構成できる．
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1. 各LTLep部分・LTLgp部分の決定性ωオートマトンをそれぞれ構成

する．

2. 各決定性 ωオートマトンを合成する．

5.1節でも述べたように，ASSUME →GUARANRTEE という形式が

実際的な仕様記述ではしばしば用いられる．そこでここでは，(LTLep式)

→ (LTLep式) という形式（(LTLgp式)∨(LTLep式)という形式）の仕様の

決定性 ωオートマトン構成法を具体的に与える．

(LTLep式)→(LTLep式)という形式の仕様の決定性 ωオートマトンは，

仮定部 LTLep式と結論部 LTLep式の決定性 ωオートマトンをそれぞれ構

成し，そられを合成することで得られる．ここでは，GS1の受理条件を

持つ決定性 ωオートマトンの構成法を与える．

ψa, ψgをLTLep式とする．LTLep式ψaのDGBAをDA = ⟨Σ, QA, qA0 , δ
A,

FA⟩とし，LTLep式ψgのDGBAをDG = ⟨Σ, QG, qG0 , δ
G,FG⟩とする．ただ

し，両DGBAは，定理5.5.3のDGBAのように全域的（∀q∀a∃q′.(q, a, q′) ∈
δ)）になっていると仮定する．このとき，ψa → ψgを満たす振る舞いを

ちょうど受理するDGS1A D = ⟨Σ, Q, q0, δ, (E ,F)⟩は，以下のように構成
される．

• Q := QA ×QG.

• q0 := (qA0 , q
G
0 ).

• δ := {(qA, qG), a, (sA, sG))) | (qA, a, sA) ∈ δA, (qG, a, sG) ∈ δG}.

• E := {AF | F ∈ FA}.
ただし，AF := {(qA, qG) | qA ∈ F}.

• F := {GF | F ∈ FG}.
ただし，GF := {(qA, qG) | qG ∈ F}.

証明. σ ∈ Σωとする．σに対するDAの行程を ϱAとし，σに対するDG

の行程を ϱGとする（ともに全域的で決定的なオートマトンであるため，

そのような行程が必ずひとつ存在する）．ϱを σに対するDの行程とす
る．Dの δの定義より，

ϱ[i] = (ϱA[i], ϱG[i]).
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である．また，E , F の定義より，任意の F ∈ FAにおいて，

inf (ϱA) ∩ F ̸= ∅ ⇐⇒ inf (ϱ) ∩ AF ̸= ∅

であり，同様に，任意の F ∈ FGにおいて，

inf (ϱG) ∩ F ̸= ∅ ⇐⇒ inf (ϱ) ∩GF ̸= ∅

である．したがって，

σ ∈ L(DA) ならば σ ∈ L(DG).

(⇐⇒) ∀F ∈ FA.inf (ϱA) ∩ F ̸= ∅ ならば ∀F ∈ FG.inf (ϱG) ∩ F ̸= ∅.
(⇐⇒) ∀AF ∈ E .inf (ϱ) ∩ AF ̸= ∅ ならば ∀GF ∈ F .inf (ϱ) ∩GF ̸= ∅.
(⇐⇒) σ ∈ L(D).

定理 5.5.5. ψa, ψgをLTLep式とする．このとき，ψa → ψgを満たす振る

舞いをちょうど受理するDGS1Aを高 (々22
|temp(ψa)|+1+1) ·(22|temp(ψg)|+1+1)

の状態数で構成可能である.

5.6 実現可能性判定

前節では，LTLep，LTLgp，(LTLep式)→(LTLep式)形式の仕様の決定

性 ωオートマトン構成法を与えた．本節では，それを基にした実現可能

性判定法について紹介する．紹介する判定法は，決定性 ωオートマトン

を基に，実現可能性判定を無限ゲーム上の問題に帰着するものである．

5.6.1 無限ゲーム

本研究では，有向グラフ上の 2プレイヤの無限ゲームを扱う．

ここで扱うゲームは，2種の頂点（0-頂点と 1-頂点）を持つグラフの上

で行われる．このゲームは直感的には以下のようなものである．ある頂

点 v0にトークンが置かれている．その頂点 v0が，0-頂点のときはプレイ

ヤ 0が，1-頂点のときはプレイヤ 1が，その頂点に隣接する次頂点 v1をひ

とつ選択し，そこにトークンを移動する．続いて v1でも同様に，トーク

ンのある頂点 v1の種類に応じたプレイヤが隣接する次頂点 v2を選択し，

トークンを移動する．これを繰り返す．もし，トークンが移動された頂

点において隣接する次頂点が存在しない場合（その頂点が行き止まりで

あった場合）は，その頂点が 0-頂点であればプレイヤ 0の負けとし，1-頂

74



点であればプレイヤ 1の負けとする．行き止まりに陥らずにプレイが無

限に続く場合は，勝利条件（ωオートマトンと受理条件と同様な方法で

定められる）によって勝者が決定される．

このような無限ゲームの形式的な定義を以下に与える．ここで与える

定義は，基本的に [60]に準じている．

無限ゲーム． 無限ゲーム G = ⟨V0, V1, E,Win⟩は，V0:0-頂点の有限集
合，V1:1-頂点の有限集合，E ⊆ (V0∪V1)× (V0∪V1)：辺の集合，Win：勝

利条件からなる．V0 ∪ V1を V で表す．頂点 vの次頂点集合を vE = {v′ ∈
V | (v, v′) ∈ E}と定義する．
プレイ． ゲーム Gのプレイは，次のいずれかである．

• 無限プレイ：無限パス π = v0v1 . . . ∈ V ωであり，任意の i ∈ Nにお
いて vi+1 ∈ viEである．

• 有限プレイ：有限パス π = v0v1 . . . vl ∈ V +であり，任意の i < lに

おいて vi+1 ∈ viE，かつ vlE = ∅である．

プレイπが，以下のいずれかを満たすときプレイヤ 0の勝利であるとする．

• 有限プレイであり，π = π′v ，かつ v ∈ V1である．

• 無限プレイであり，勝利条件を満たす．

本論文では，勝利条件として，ωオートマトンの受理条件と同様のもの

を用いる．Büchの勝利条件を持つゲームをBüchiゲームと呼ぶ．その他

の勝利条件を持つゲームについても，同様の呼び方をする．

戦略．プレイヤ 0の戦略は，部分関数 f : V ∗ × V0 → V であり，f(πv)

が定義されているときは必ず f(πv) ∈ vE を満たす．プレイ π = v0v1 . . .

がすべての vi ∈ V0 において vi+1 ∈ f(v0v1 . . . vi)であるとき，プレイ

π = v0v1 . . .は f -適合するという．戦略 f は，vより始まるすべての f -適

合するプレイがプレイヤ 0の勝利であるとき，vにおいて必勝であるとい

う．vにおいて必勝である戦略が存在するとき，プレイヤ 0は vで勝利す

るといい，そのような頂点の集合W0をプレイヤ 0の勝利領域という．プ

レイヤ 1についての戦略，必勝戦略や勝利領域も，プレイヤ 0のときと同

様に定義される．

各種勝利条件のゲームの必勝判定アルゴリズムは，それぞれ [60, 47]等

で与えられている．
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5.6.2 無限ゲームを用いた実現可能性判定

リアクティブシステム仕様の実現可能性判定は，仕様の決定性 ωオー

トマトンを基に，次のように無限ゲーム上の問題に帰着できる．まず，決

定性 ωオートマトンの遷移が要求による遷移と応答による遷移とからな

ると考え，要求による遷移を無限ゲームにおけるプレイヤ 1のトークン

移動に対応させ，応答による遷移をプレイヤ 0のトークン移動に対応さ

せる．すなわち，環境の振る舞いをプレイヤ 1の振る舞いに，システム

の振る舞いをプレイヤ 0の振る舞いに対応させる．そして，振る舞いが

決定性 ωオートマトンに受理される（振る舞いに対するオートマトンの

行程が受理条件を満たす）ことを，ゲームにおけるプレイが勝利条件を

満たすことに対応させる．このようなゲームでは，プレイヤ 0の必勝戦

略が仕様の実現と対応し，無限ゲームでプレイヤ 0が必勝であるかが仕

様が実現可能であるかと一致する．

以下に無限ゲームへの帰着による実現可能性判定法を与える．

1. 仕様ψより，前章で与えた方法で，L(D) = {σ ∈ (2X∪Y )ω | σ |= ψ}
である決定性ωオートマトンD = ⟨2X∪Y , Q, q0, δ,Acc⟩ を構成する．

2. Dより，ゲーム G = ⟨V0, V1, E,Win⟩ を構成する．ここで，

• V1 := Q,

• V0 := Q× 2X ,

• E := {(q, (q, a)) | q ∈ Q, a ∈ 2X} ∪ {((q, a), q′) | q ∈ Q, a ∈
2X ,∃b ∈ 2Y .(q, a ∪ b, q′) ∈ δ}

• Win = Acc

とする．

3. ゲーム Gで，q0においてプレイヤ 0が必勝であるかを調べる．必勝

である場合，「実現可能である」と出力し，必勝でない場合，「実現不

能である」と出力する．

5.7 実験

本章で与えた (LTLep式)→(LTLep式)形式の仕様を対象とした決定性

ωオートマトン構成法，及び実現可能性判定法を実装し，扱える仕様の
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規模，構成時間，判定時間について，構文の制限がない一般的な手法と

比較を行った．

5.7.1 実験内容

提案した決定性 ωオートマトン構成法と実現可能性判定判定法の性能

評価のため，以下のような実験を行った．

決定性 ωオートマトン構成法の性能評価. 本章で与えた LTLサブセッ

トで記述された仕様を対象に，提案した手法で決定性 ωオートマトンを

構成し，構成される決定性 ωオートマトンの状態数・構成時間を測定す

る1．また，構文の制限がない一般的なLTL仕様の決定性ωオートマトン

構成器 ltl2dstar[48]によっても，同じ仕様とその否定式の決定性ωオート

マトンを構成し2，状態数・構成時間を測定する．そして，それぞれを比

較する．

実現可能性判定法の性能評価. 本章で与えた LTLサブセットで記述さ

れた仕様を対象に，提案した手法によって実現可能性判定を行い3，その

判定時間を測定する．また，構文の制限がない一般的な LTL仕様の実現

可能性判定器Acacia+[16]とUnbeast[30]によっても同じ仕様の実現可能

性判定を行い，その判定時間を測定する．そして，それぞれを比較する．

本実験に用いるリアクティブシステム仕様は，4.5節の実験で用いた

Elen,Ele
a
n,Arbn,Arb

pa
n ,LBnの 5種である．Elenは，LTLep式であり，そ

の他の仕様は， (LTLep式)→(LTLep式)の形式である．

提案手法の実装は，[6, 9]を基にOCamlで作成した．利用する計算機

環境は，CPU： Intel(R) Core(TM) i7-3820 3.60GHz，メモリ： 32GB で

ある．

5.7.2 結果

決定性 ωオートマトンの状態数と構成にかかった時間を表 5.1と表 5.2

に示す．また，実現可能性判定にかかった時間を表 5.3に示す．「T/O」は，

1状態数削減のため，[63]で提案されているテクニックを用いて，オートマトンを簡
約する．

2否定式でも決定性 ωオートマトンを構成するのは，受理条件を変更することで，否
定式の決定性 ω オートマトンからも元の仕様の決定性 ω オートマトンを得られるため
である．

3こちらの実験では，生成された決定性 ωオートマトンに対して簡約を適用させない
（ゲームの必勝判定よりも時間がかかることが多いため）．

77



1200秒経過しても構成・検査が終了しなかったことを表す．Elen,Arb
pa
n

の判定結果はすべて「実現不能である」であり，Elean,Arbn,LBの判定結

果はすべて「実現可能である」であった．

表 5.1と表 5.2より，本研究で提案した決定性 ωオートマトン構成法で

は，扱う仕様を限定しない一般的な LTL仕様の決定性 ωオートマトン構

成法に比べ，大きな仕様を扱え，より小さな決定性 ωオートマトンを高

速に構成できたことがわかる．例えば，構文を制限しない手法において

は，Elenでは n = 3，Eleanでは n = 2までしか決定性 ωオートマトン

を構成できなかったのに対して，本手法ではElenでは n = 6，Eleanでは

n = 5まで決定性ωオートマトンを構成することができた．その構成時間

も，本手法が大きく優っており，仕様を限定しない手法においては Ele3
では 436.85秒も構成にかかったのに対して，本手法では 0.02秒とごく短

時間で決定性 ωオートマトンを構成できた．また，得られるオートマト

ンの状態数も，本手法がすべての場合で優っていた．

表 5.3より，本研究で提案した実現可能性判定法では，構文の制限がな

い一般的な実現可能性判定法に比べ，より大きな仕様を扱え，短時間で

判定を行えたことがわかる．例えば，構文の制限がない手法においては，

Elen, Ele
a
nともにn = 3までしか実現可能性の判定を行えなかったのに対

して，本手法では，Elenでは n = 6，Eleanでは n = 5まで実現可能性の

判定を行えた．その判定時間も，本手法が大きく優っており，仕様を限

定しない手法においては Ele3の判定に 540.97秒もかかったのに対して，

本手法では 0.03秒とごく短時間で実現可能性の判定を行えた．

以上のように，実現可能性を低コストに判定できる構文上の特徴を明

らかにし，その特徴を満たす仕様の実現可能性を効率的に検査する，と

いう本研究の目的が十分に果たされていることが確認された．

5.8 議論

他の構造的特徴を持つオートマトンとそのLTLサブセット

構造的な特徴を持つオートマトンとして，weakオートマトンがよく知ら

ている．weakオートマトンの条件を満たすNBAは，Persistent Property

[59]と呼ばれる言語クラスと対応する（その補言語はResponse Property

[59]と対応する）[19]．また，対応するLTLサブセットも明らかにされて

いる [20]．weakオートマトンは，「そのすべての強連結成分 scc ⊆ Qが，
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表 5.1: 状態数と構成時間（Elen,Ele
a
n,Arbn,Arb

pa
n ）

本手法 ltl2dstar ltl2dstar（否定の式）

状態数 構成時間 状態数 構成時間 状態数 構成時間

Ele2 17 0.02 34 1.57 64 1.55

Ele3 88 0.03 593 598.91 1895 436.85

Ele4 599 0.14 T/O T/O

Ele5 4247 6.20

Ele6 29449 1102.96

Ele7 T/O

Elea2 35 0.02 68 27.20 T/O

Elea3 219 0.05 T/O

Elea4 1853 1.62

Elea5 16523 394.23

Elea6 T/O

Arb2 31 0.02 176 0.87 3752 0.51

Arb3 103 0.04 2567 93.23 T/O

Arb4 351 0.26 T/O

Arb5 1247 6.18

Arb6 4607 250.34

Arb7 T/O

Arbpa2 32 0.02 117 0.51 35138 5.27

Arbpa3 117 0.03 2854 72.00 T/O

Arbpa4 422 0.12 T/O

Arbpa5 1491 4.36

Arbpa6 5168 630.63

Arbpa7 T/O
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表 5.2: 状態数と構成時間（LBn）

本手法 ltl2dstar ltl2dstar（否定の式）

状態数 構成時間 状態数 構成時間 状態数 構成時間

LB2 19 0.02 23 0.15 829 0.20

LB3 28 0.02 36 0.66 19347 12.90

LB4 36 0.02 48 7.46 T/O

LB5 44 0.04 60 110.86

LB6 52 0.05 T/O

LB7 60 0.11

LB8 68 0.36

LB9 76 1.45

LB10 84 6.32

LB11 92 1160.88

LB12 T/O

scc ⊆ F であるか，scc∩F ̸= ∅のいずれかである」という特徴を持つオー
トマトンのことである．この条件は，本研究で与えた特徴１の条件より

も緩いが，weak NBAは部分集合構成法を基に決定化できない．MH構

成法 [62]で決定化できることは知らているが [51]，この構成法は部分集合

構成法よりも煩雑である4 ．

また，構造的特徴を持つオートマトンとして，terminalオートマトン

と very weakオートマトン (1-weakオートマトンとも呼ばれる)もよく

知られている．terminalオートマトンの特徴を持つ NBAは，Gurantee

Property[59]と呼ばれる言語クラスと対応する．また，その補言語はSafety

Property[59]と対応する [19]．それらの LTLサブセット LTLguarantee と

LTLsafety も与えられている [20]．very weakオートマトンの特徴を持つ

NBAの補言語は，LTLとCTLの共通部分と対応することが知られおり，

その LTLサブセット LTLdetも与えられている [58]．

terminalオートマトンや very weakオートマトンの条件を持つNBAに

ついては，特徴１を持つNBAと同様，部分集合構成法を基に決定化でき

る．[29]では，仕様を Safety Propertyと対応する部分とそうでない部分

を分け，Safety Propertyと対応する部分については部分集合構成法を基

4部分集合構成法が，元のオートマトンの状態の集合を決定化後の状態にするのに対

し，MH構成法は，元のオートマトンの状態の集合のペアを決定化後の状態とする．
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表 5.3: 実現可能性判定にかかった時間（秒）

本手法 Acacia+ Unbeast

Ele2 0.02 6.47 0.02

Ele3 0.03 540.97 T/O

Ele4 0.16 T/O

Ele5 3.98

Ele6 213.17

Ele7 T/O

Elea2 0.03 0.82 0.30

Elea3 0.12 201.58 T/O

Elea4 3.24 T/O

Elea5 111.66

Elea6 T/O

Arb2 0.03 0.68 872.15

Arb3 0.05 359.43 T/O

Arb4 0.18 T/O

Arb5 1.07

Arb6 7.97

Arb7 94.32

Arb8 T/O

Arbpa2 0.03 0.12 T/O

Arbpa3 0.05 4.11

Arbpa4 0.32 570.79

Arbpa5 2.51 T/O

Arbpa6 83.19

Arbpa7 T/O

本手法 Acacia+ Unbeast

LB2 0.01 0.03 0.13

LB3 0.01 0.05 0.18

LB4 0.02 0.31 0.96

LB5 0.03 16.54 1.39

LB6 0.09 T/O 21.26

LB7 0.36 61.04

LB8 1.49 96.96

LB9 7.12 640.51

LB10 29.89 T/O

LB11 132.35

LB12 756.20

LB13 T/O
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に決定性ωオートマトンを構成というアプローチで，実現可能性判定・シ

ステム合成を効率化している．[31]では，LTLとCTLの共通部分と対応

する LTL仕様に対する簡潔な実現可能性判定法・システム合成法を提案

している．

しかし，terminalオートマトンや very weakオートマトンの条件は，特

徴１の条件よりも強い．terminalオートマトンは，「状態 q ∈ Fbは，他の

状態へ遷移しない（自己ループのみ）」という条件を満たすオートマト

ンのことあるが，特徴１では，状態 q ∈ Fbから他の強連結成分への遷移

は存在してもよい．また，very weakオートマトンは，「すべての強連結

成分は，単一の状態のみなる」という条件を満たすオートマトンのこと

であるが，特徴１では，Fbに含まれない状態のみからなる強連結成分に

ついては，単一の状態からなる必要はない．LTLサブセットについても，

LTLguarantee ⊆ LTLgp，LTLsafety ⊆ LTLep，及び LTLdet ⊆ LTLepが成立

する．

このように，本章で与えた LTLサブセットやオートマトンの条件は，

部分集合構成法を基に決定性 ωオートマトンを構成できることが既知の

LTLサブセットやオートマトンの条件に比べて緩い．

他のLTLサブセット

[4]では，LTL(F,X)やLTL(G,F)（LTL(op1 , . . . , opn)は，演算子 op1 ,

. . . , opn からなる式のみを許す LTLサブセット）などについての決定性

ωオートマトン構成と実現可能性判定の計算量が与えられている．また

[53]では，LTL(G,F)の簡潔な決定性 ωオートマトン構成法について考

察されている．これらでは，既存の LTLサブセットについての計算量や

効率化について考察されているのに対し，本研究では，決定性 ωオート

マトンを簡潔に構成できる新たな LTLサブセットを与えている．その点

で，これらの研究と本研究は異なる．

[69]では，LTLサブセットのシンボリックな実現可能性判定法・システ

ム合成法が提案されている（ツールの開発も行われている [46]）．そこで

は，Generalized Reactivity(1)と呼ばれる以下のような形式の仕様を対象

としている．

bei ∧
∧

Gbet ∧
∧

GFbeg

→ bsi ∧
∧

Gbst ∧
∧

GFbsg
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ここで，bei , b
e
g, b

s
i と bsgはそれぞれブール式であり，また，b

e
t と bst は，そ

れぞれ原子命題とXv（vは原子命題）とブール演算子からなる式である．

そこで与えられた判定・合成法は効率的である一方，この形式では本研

究で扱った (LTLep式→ LTLep式)よりも強く構文を制限している．

また，[69]では，
∧
i φ

b
i →

∧
j ψ

b
j，（φ

b
i と ψbi は決定性 Büchiオートマト

ンで表現可能な式）という形式で記述された仕様の判定・合成は，上の

形式の問題に帰着できることが述べられている．その帰着では，各φbi と

ψbj からそれと等価な決定性Büchiオートマトンを構築した後，そのオー

トマトンを上の形式の仕様へ変換する．本研究で与えた効率的で簡潔な

決定性 ωオートマトンの構成法は，この変換の効率化に寄与する．各 φbi
やψbjがLTLep式であった場合，本章で与えた決定性ωオートマトンの構

成法を用いることで，より単純な問題に変換でき，効率的に判定・合成

を行える．

有界強充足可能性判定との比較

本章では，構文制限によって扱える仕様の規模を広げることを試みた

が，4章では，検証する性質の制限について考え，強充足可能性の有界検

査法を与えた．ここでは，その有界強充足可能性判定と本章で与えた実

現可能性判定を比較する．

本章で与えた実現可能性判定と有界可能性判定のベンチマーク結果を

表 5.4（欠陥あり仕様）と表 5.5（欠陥なし仕様）に示す．扱った仕様は，

いずれも (LTLep式→ LTLep式)の形式，もしくはLTLep式である．各判

定時間は，4.5節と 5.7節と同じものである（欠陥あり仕様に対する有界

強充足可能性の判定時間については，反例が検出された最小の kでのも

のを示している）．欠陥あり仕様の実現可能性判定では，いずれも「その

性質を満たさない」が出力され，有界強充足可能性判定では，Elenの場

合は k ≥ 0で，Arbpaの場合は k ≥ 1で，「その性質を満たさない」が出力

された．欠陥なし仕様の判定結果は，いずれも「その性質を満たす」で

ある．

表 5.4と表 5.5 からわかるように，扱える仕様の規模・判定時間につい

ては，一概に優劣はつけられない．仕様によっては，「構文制限」の効果

の方が大きく現れることもあるし，「検証性質の制限」の効果の方が大き

く現れることもある．

効率についての優劣はつけれないが，それぞれには次のような利点・欠
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表 5.4: 本章の手法と有界強充足可能性の判定時間（欠陥あり仕様）
本章の手法 有界強充足可能性判定

Ele5 3.98 0.83 (k = 0)

Ele6 213.17 13.08 (k = 0)

Ele7 T/O 341.19 (k = 0)

Arbpa5 2.51 7.75 (k = 1)

Arbpa6 83.19 161.75 (k = 1)

Arbpa7 T/O T/O

表 5.5: 本章の手法と有界強充足可能性の判定時間（欠陥なし仕様）
本章の手法 有界強充足可能性判定

k = 0 k = 2 k = 4

Elea5 111.66 1.66 125.54 T/O

Elea6 T/O 27.98 T/O

Elea7 533.35

Arb5 1.07 5.11 14.47 24.25

Arb6 7.97 84.26 244.76 414.10

Arb7 94.32 T/O T/O T/O

LB10 29.89 6.09 19.31 18.59

LB11 132.35 29.38 50.51 78.72

LB12 756.20 221.81 263.26 346.45

LB13 T/O T/O T/O T/O
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点がある．有界強充足可能性判定では，構文への制限はなく，多様な仕

様の検査を行うことができる．しかし，有界強充足可能性判定では，単

純な欠陥が存在しないことのみしか示せない．それに対して本章の手法

では，扱える仕様の構文は限定されているが，実現可能性の判定を行う

ことができ，実現可能であれば実現システムの合成も可能である．

本手法で取り扱うことのできない仕様について

5.1節で挙げた仕様 9：G(buttomstop → alarmU(Gstop)) やその否定式

は，特徴 1を持つNBAやDGCAでは表現できない．そのため，このよ

うな仕様をそのまま本手法で取り扱うことは本質的に難しい．

しかしこの仕様は，新たな原子命題を導入することで，仕様の意図を

保ったまま，次のような LTLep式に書き換えることができる．

G(buttomstop → alarmUstop ′) ∧G(stop ′ ↔ Gstop)

この書き換えでは，新たに導入した原子命題で仕様の部分式を置き換え，

別途追加した制約で，その原子命題とその部分式の真偽を一致させている．

このような書き換えは，多くの仕様に適用可能である．3.5節で述べた

ように，このような書き換えを行っても，その仕様が強充足可能である

かどうかは変わらない．しかし，実現可能性の判定を行う場合，すべて

の仕様に対して適用可能な訳ではない．新たな原子命題で置き換える部

分式の真偽が将来の要求イベントの生起に影響を受ける場合，その仕様

が実現可能であるかどうかは必ずしも一致しない5．このような書き換え

についての理論的な考察，すなわち，この書き換えを行っても実現可能

であるかが変わらない仕様の構文的特徴を明らかにすることなどは，今

後の課題である．

また，別の対策としては，「本手法の部分的適用」が挙げられる．仕様

全体が LTLep式や LTLgp式でなくとも，仕様の一部が LTLep式や LTLgp

式であることは多い．そのような場合，次のようなアプローチをとるこ

とで，仕様全体を一般的な手法で扱うよりも効率的に決定性 ωオートマ

トン構成・実現可能性判定を行うことができる．

1. LTLepやLTLgpで記述されている部分の決定性ωオートマトンを本

章で提案した手法で構成する．

5例えば，(Gx)Uy（x は要求イベント，y は応答イベント）は実現可能であるが，
y′Uy ∧G(y′ ↔ Gx)は実現不能である．
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2. その他の部分の決定性 ωオートマトンを一般的な手法で構成する．

3. 1.と 2.で構成した決定性 ωオートマトンを一つの決定性 ωオート

マトンに合成する．

[29]では，仕様に Safety Propertyである部分が存在する場合，その部分

についは部分集合構成法を基にオートマトンを決定化するという方法で，

実現可能性判定の効率化に成功している．本章で与えた手法を基にすれ

ば，仕様のより多くの部分に対して部分集合構成法が適用可能となるた

め，より効率的に実現可能性判定を行えることが予想される．
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第6章 まとめ

本研究では，リアクティブシステム仕様の実現可能性に関する検証に

おける計算量削減のため，次の２つアプローチをとった．

(i) 検証する性質の制限

(ii) 仕様の構文制限

(i)の「検証する性質の制限」では，実現可能性の必要条件である強充

足可能性に着目し，まず，その計算量について考察した．その結果，(a)

LTLで記述されたリアクティブシステム仕様の強充足可能性判定問題は

EXPSPACE完全であること，(b) 時間演算子のネストを 2までと制限し

ても，強充足可能性判定問題の計算量は下がらず，EXPSPACE完全のま

まであることが明らかになった．それが EXPSPACE完全であることか

ら，強充足可能性判定には，2EXPTIMEである実現可能性判定と比較し

て計算量理論的なアドバンデージがあることがわかった．強充足可能性

は実現可能性の必要条件ではあるが，多くの実際的な仕様が強充足可能

ならば実現可能でもあるので，リアクティブシステム仕様の欠陥を効率

的に検出するために，実現可能性判定の代わりに強充足可能性判定を用

いることは有効であると考える．

さらに本研究では，強充足可能性をより制限した有界強充足可能性の

概念を導入し，その判定手続きを提案した．有界強充足可能性は，「サイ

ズ kの繰り返し構造として表現される任意の要求イベント集合列に対し

て，仕様を満たす応答イベント集合列が存在する」という性質であり，仕

様を満たすように応答できない単純な要求パターンが存在しないことを

表す．強充足不能な仕様は，比較的小さな繰り返し構造として表現され

る反例（仕様を満たす応答が存在しない要求パターン）を持つことが多

く，この性質の判定で多くの欠陥を検出できる．提案した判定手続きは，

仕様を満たすように応答可能な要求イベント集合列をちょうど受理する

NBAを構成した後，そのNBAの有界全受理判定を高速な SATソルバを

用いて行うものである．有界強充足可能性問題の計算量についても考察
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し，LTLで記述されたリアクティブシステム仕様の有界強充足可能性判

定問題が co-NEXPTIME完全であることを示した．これにより，有界強

充足可能性判定には，強充足可能性判定と比較して計算量理論的なアド

バンデージがあることがわかった．また実験により，本手法が強充足可能

性や実現可能性の判定に比べて大きな仕様を取り扱え，小さな繰り返し

構造として表現される反例の存在を効率的に調べられることを示し，そ

の有効性を明らかにした．

(ii)の「仕様の構文制限」では，実現可能性判定において必要となる決

定性 ωオートマトン構成を簡単化する観点から構文を制限した LTLのサ

ブセット LTLgpと LTLepを，決定性 ωオートマトン構成法とともに提案

した．ここで提案した LTLgpは，その仕様からある構造的特徴を持つ非

決定性 ωオートマトンを構成できるという性質を持つ．提案した構成法

では，その構造的特徴を利用し，通常 ωオートマトンの決定化に用いら

れる Safraの構成法よりも簡潔な部分集合構成法によって決定性ωオート

マトンを構成できる．LTLepについても，LTLgpとの双対性を利用する

ことで，部分集合構成法を基に決定性 ωオートマトンを構成できる．構

文を制限した仕様について実験を行い，本手法によってより大規模な仕

様を取り扱え，効率的に決定性 ωオートマトン構成・実現可能性判定が

行えることを示し，その有効性を明らかにした．

リアクティブシステム仕様の実現可能性判定のような難しい問題を取

り扱うための現実的なアプローチは，入力や調べる性質を限定して効率

的な解法を模索することである．一般的な実現可能性判定では，付録の

簡易n階建てエレベータの仕様において，n = 3まででしか検証を行えな

かったが，(i)の「検証性質の制限」（有界強充足判定法）によって n = 7

までの仕様の欠陥を見つけられるようになった．また，(ii)の「仕様の構

文制限」によって n = 6までの仕様の判定を行えるようになった．実際

的なシステムの仕様を直接取り扱えるほどとはいえないが，システムの

重要箇所を抜き出した部分仕様については有効な検証を行える規模であ

るといえる．

今後の課題としては，(i)の「検証性質の制限」と (ii)の「仕様の構文

制限」の組み合わせについて検討することが挙げられる．5章で与えた

LTLgp仕様からは，構造的特徴を持つNBAを構成することができる．3

章で扱った強充足可能性や 4章で与えた有界強充足可能性の判定はNBA

を基にするため，LTLgp仕様の強充足可能性判定や有界強充足可能性判

定は，より簡潔に遂行され得る．しかし，LTLgp単体では実際的な仕様
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を記述しづらい．より実際的で効率的な検証を行える「検証性質の制限」

と「仕様の構文制限」の組み合わせ方法について今後検討していきたい

と考えている．
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automata, and Büchi automata. Electron. Notes Theor. Comput.

Sci., Vol. 119, No. 2, pp. 83–101, 2005.

[79] 島川昌也, 萩原茂樹, 米崎直樹. 仕様の自動検証に適した LTLフラグ

メント–実現集合を表す決定性オートマトン構成の立場から–. 日本

ソフトウェア科学会第 23回大会講演論文集, 2006.

[80] 島川昌也, 萩原茂樹, 米崎直樹. リアクティブシステム仕様の強充足

可能性判定問題の計算量について. 第 4回システム検証の科学技術

シンポジウム予稿集, pp. 21–29, 2007.

99



[81] 島川昌也, 萩原茂樹, 米崎直樹. SAT solverを用いたリアクティブシ

ステム仕様の有界強充足可能性判定. 日本ソフトウェア科学会第 25

回大会講演論文集, 2008.

[82] 島川昌也, 萩原茂樹, 米崎直樹. 実現可能性判定コスト削減のための

LTL構文の制限とそれによる仕様の判定法. 日本ソフトウェア科学

会第 26回大会講演論文集, 2009.

[83] Masaya Shimakawa, Shigeki Hagihara, and Naoki Yonezaki. Com-

plexity of checking strong satisfiability of reactive system specifica-

tions. In Proc. International Conference on Advances in Information

Technology and Communication, pp. 42–51, 2012.

[84] Masaya Shimakawa, Shigeki Hagihara, and Naoki Yonezaki. Com-

plexity of strong satisfiability problems for reactive system specifica-

tions. IEICE Trans. Inf. & Syst., Vol. E96-D, No. 10, pp. 2187–2193,

2013.

[85] Masaya Shimakawa, Shigeki Hagihara, and Naoki Yonezaki. SAT-

based bounded strong satisfiability checking of reactive system spec-

ifications. In Proc. International Conference on Information and

Communication Technology (ICT-EurAsia2013), Vol. 7804 of LNCS,

pp. 60–70. Springer, 2013.

[86] Masaya Shimakawa, Shigeki Hagihara, and Naoki Yonezaki.

Bounded strong satisfiability checking of reactive system specifica-

tions. IEICE Trans. Inf. & Syst., Vol. E97-D, No. 7, pp. 1746–1755,

2014.

[87] João P. Marques Silva and Karem A. Sakallah. Grasp – a new

search algorithm for satisfiability. In Proc. 1996 IEEE/ACM Inter-

national Conference on Computer-aided Design, pp. 220–227. IEEE

Computer Society, 1996.

[88] A. Prasad Sistla and Edmund M. Clarke. The complexity of propo-

sitional linear temporal logics. J. ACM, Vol. 32, No. 3, pp. 733–749,

1985.

100



[89] A. Prasad Sistla, Moshe Y. Vardi, and Pierre Wolper. The comple-
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付録

ここでは，[7, 8]による簡易 n階建てエレベータの仕様Elen，及びその

仕様に環境に関する仮定を付加した Eleanを示す.

Elenは，以下に示す式集合 Φのすべての要素の連言である．ここで，

Xは要求イベントの集合であり，Y は応答イベントの集合である．演算

子Uw， Rsは，以下のような略記である．

f1 Uw f2 ≡ f2 R(f2 ∨ f1) ［弱い until］

f1 Rs f2 ≡ f2 U(f2 ∧ f1) ［強い release］

Eleanは，Elenに「各階の呼び出しボタンは，無限に押し続けられるこ

とはない」という仮定を付加した仕様であり，

GF¬ReqBtn[1] ∧ . . . ∧GF¬ReqBtn[n] → Elen

である．

X = {
ReqBtn[i](i = 1..n), //i階の呼出しボタンが押された
OpenBtn, //「開く」ボタンが押された
CloseBtn //「閉じる」ボタンが押された

}

Y = {
Loc[i](i = 1..n), //リフトが i階にある
ReqL[i](i = 1..n), //リフトが i階に行く要求がある
Open, //ドアが開いている
Move, //リフトが可動状態である
OpenTimedOut , //「開く」ボタンの時間切れ
OpenReq //ドアを開く要求がある

}

Φ = {
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//リフトはどこかの階にある

2(
∨

1≤i≤n
Loc[i]),

//リフトがある階にある場合，他の階にはない

2(
∧

1≤i≤n
(Loc[i] →

∧
j=1..n,i ̸=j

¬Loc[j])),

//呼び出しボタンが押されればその階にいつか行く
//かつその要求が満たされるまで要求し続ける

2(
∧

1≤i≤n
(ReqBtn[i] → FLoc[i] ∧ ReqL[i] Uw(Loc[i] ∧ ReqL[i]))),

//リフトのある階に要求があればドアを開く
//ドアが開いている間，リフトは停止

2(
∧

1≤i≤n
(Loc[i] ∧ ReqL[i] → Open ∧ Loc[i] UwMove)),

//呼び出しボタンが押されるまで要求は出さない

2(
∧

1≤i≤n
(Loc[i] ∧Move → ¬ReqL[i] UwReqBtn[i]),

//その階に要求がなければ，ドアは開かない

2(
∧

1≤i≤n
(Loc[i] ∧ ¬ReqL[i] → ¬Open)),

//途中階を通る
(n ≥ 3の場合)

2(
∧

1≤i≤n−2

3≤j≤n
i≤j−2

(Loc[i] ∧ ReqL[j] →
∧

i+2≤k≤j
Loc[k − 1]Rs¬Loc[k])),

(n ≥ 3の場合)

2(
∧

1≤i≤n−2

3≤j≤n
i≤j−2

(Loc[j] ∧ ReqL[i] →
∧

i+2≤k≤j
Loc[k + 1]Rs¬Loc[k])),

//ドアの開閉とリフトの可動状態の関係
G(Open → ¬Move Uw¬Open),
G(¬Open → Move UwOpen),
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//ドアの開放状態には時間制限がある
G(Open → FOpenTimedOut),

//時間制限内で “開く”ボタンを押せば
//ドアの開放を要求
G(OpenBtn ∧ ¬OpenTimedOut → OpenReq),

//ドア開放時間制限が過ぎたらドアを閉める
G(OpenTimedOut → ¬Open),

//開放要求がなくかつ “閉じる”ボタンが押されれば
//ドアを閉じる
G(CloseBtn ∧ ¬OpenReq → ¬Open),

//ドア開放要求が真，可動状態が偽ならドアを開く
G(OpenReq ∧ ¬Move → Open)

}
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