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要旨

本研究の目的は，証明論的手法による検証に対しモデル検査を併用することで検証の支

援を行うことである．

証明論的手法による検証が成功しない場合，仕様・性質・検証法のどこに問題があるの

か容易に認知できない．仮に検証法に問題があるとした場合，主に必用な補題が不足して

いることが考えられる．必用な補題を発見し，成り立つことを検証してから仕様に追加す

る．しかし補題が直接証明可能であるとは限らず，さらに別の補題を必要とすることも多

い．このような状況において，問題のある場所が仕様・性質・検証法のどこなのか判断す

ることは非常に困難である．

この問題を解決するために，モデル検査を利用する事を提案する．モデル検査は，与え

られた仕様・性質に対し全状態を網羅的に検査することで全自動で検証を行う．仕様・性

質中に誤りがある場合は誤りを反例として得ることができる．反例から問題の原因を理解

し，仕様・性質を修正することができる．モデル検査を導入することにより，証明論的手

法による検証が成功しなかった原因が，仕様・性質，検証法のどちらにあるのか判断する

明確な判断基準を得ることができる．証明論的手法による検証を行う前にモデル検査で報

告される誤りを全て修正することで，証明論的手法による検証段階では仕様・性質が一定

レベルの品質を有することを保証できる．

本研究では，振舞仕様からモデル検査の一つである SMVの仕様への仕様変換器を実装

した．これにより共通の振舞仕様に対し，CafeOBJによる証明論的手法と SMVによるモ

デル検査を実現した．両仕様の表現能力の違いから，任意の振舞仕様を SMV仕様に変換

することはできない．無限状態を持つ振舞仕様をモデル検査器で扱うことのできる有限状

態遷移機械に変換するため，制限による有限化を導入した．制限は元の仕様の性質を一部

保存しないが，容易に有限状態遷移機械を得ることができる．制限とモデル検査により仕

様・性質中の誤りの早期発見を実現した．また変換した仕様から得られた反例が，元の仕

様でも反例となる事を証明した．
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第 1章

序論

本章では，はじめに研究の背景・目的について述べ，最後に本論文の構成について述

べる．

1.1 本研究の背景・目的

システムの正しさを示すために，形式的に記述した仕様を計算機によって検証させる

試みが従来から行われてきた．実際に検証は，航空管制システムや原子力発電管理システ

ム，鉄道システムなどで適用が試みられ，大きな成功を納めている．類似の技術としてテ

スト技法がある．テスト技法は誤りを発見することができるが，どんなにテストを繰り返

してもテスト漏れの可能性が依然として残る．一方，検証は誤りが存在しないことを示す

ことができるため，より強力である．システムが高度に複雑化していく中で，証明論的手

法による検証は十分な記述能力・検証能力を有し，今後もその重要性は変わらないものと

思われる．

記述した仕様・性質に対し証明論的手法による検証作業は，簡約を繰り返すことで問題

の簡単化やより単純な問題へと分割を行う．検証が成功しない場合，仕様・性質・検証法

のどこかに問題があるか，場所を特定することは容易ではない．仮に検証法に問題がある

とした場合，主に必用な補題が不足していることが考えられる．このような場合，必用な

補題を発見し成り立つことを検証してから証明に使用することができる．しかし補題が公

理から直接証明可能であるとは限らず，さらに別の補題を必要とすることも多い．このよ

うな状況において，問題のある場所が仕様・性質・検証法のどこにあるのか判断すること

は非常に困難である．

近年ハードウェアの分野において，入力の全数検査による検証技術であるモデル検査

が大きな成功を収め，注目されている．モデル検査は，与えられた仕様・性質に対し全状

態を網羅的に検査する．モデル検査的手法による検証は，問題の記述能力・検証能力に制

1



1.2. 本稿の構成

限があり，あらゆる問題に適用することはできない．しかし証明論的手法に無い特徴とし

て，検証を完全に自動でできる事，性質が仕様上で成り立たない場合に反例を示すことが

できる事が挙げられる．しかしモデル検査は全数探索を行うため，無限状態を扱うような

仕様を扱うことができない．また現実の問題は非常に規模が大きく，状態爆発を起こし適

用できない問題も多い．

本研究の目的は，証明論的手法による検証に対しモデル検査を併用することで検証の支

援を行うことである．証明論的手法による検証が成功しなかった原因が仕様・性質にある

場合，部分問題に対してモデル検査を適用することにより反例が得られ，仕様を修正でき

る事が期待される．検証の手順として，

1. 部分問題に対し，モデル検査による検証を行う．モデル検査で報告される誤りを全

て修正し，誤りが報告されないようにする．

2. モデル検査で誤りが報告されない場合に証明論的手法により検証を行う．

仕様が修正される時や証明に用いる補題の検証は， 1, 2の手順により検証を行う．モデ

ル検査で報告される誤りを全て修正することにより，証明論的手法による検証段階では仕

様・性質が一定レベルの品質を有することが期待される．

1.2 本稿の構成

本稿では 2章で証明論的手法とモデル検査的手法について述べ，それぞれの検証手法の

利点・欠点について述べる．3章では本研究で扱うCafeOBJと SMVについて，仕様の文

法やその意味などを述べる．4章では本研究の実装システムについて述べ，証明論的手法

とモデル検査的手法を併用した検証手法を提案する．5章では例題を用いて提案手法の効

果を確かめ，6章では本稿をまとめ，関連研究，今後の課題について述べる．

2



第 2章

計算機による証明

計算機による検証に関する研究は古くから行われて来た．証明する対象も数学の定理，

ハードウェアの正しさ，ソフトウェアの正しさ，システムの正しさなど様々である．計算

機を利用して証明するためには問題を形式的に記述し，計算機に正しく解釈させる必要

がある．このような問題の記述を形式的仕様 (Formal Specification)と呼ぶ．計算機を利用

し，この形式仕様がある命題を満たすかどうかについて証明する．これらの方法も，多く

のものが提案・実装され実際の問題にも応用されている．これらの証明方法は大きく 2つ

に分けることができる．

• 形式仕様に対して，演繹的手続きで命題の真偽を導出することで証明する方法．
• 問題空間を機械的に網羅し，全ての場合を検査する方法．

前者に基づく証明法を証明論的手法と呼び，後者に基づく方法を総じてモデル検査的手

法と呼ぶ．本章では証明論的手法，モデル検査的手法について述べたあとに，検証する性

質について述べる．

2.1 証明論的手法

証明論的手法による検証は，無限状態を持つ問題に対しても可能であるなど，非常に強

力で広範な問題を取り扱うことができる．証明論的手法による検証にはさらに次の 2つに

分類することができる．

証明検証系 (proof checker) は，形式仕様と証明する命題，その証明を与え，指定した規
則により証明が演繹的に導いているかどうかを検証する．

定理証明系 (theorem prover) は，形式仕様と命題からその証明を自動生成する．
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2.1. 証明論的手法

証明検証系では人間が記述した証明をトレースする．証明中に誤りや論理の飛躍がある

場合，ユーザにエラーを報告し修正を促す．そして修正した仕様に対して検証を再度行う．

この作業を繰り返し行うことで，正しい証明を構築していく．証明検証系は，公理と推論

規則から演繹的に証明していく．定理証明系では証明結果の無矛盾性が保証されており，

証明結果より新たな定理を追加することで検証能力を高めることができる．一方，定理

証明系による自動証明は非常に難しく，完全に自動的に証明できる問題は限られている．

命題をいくつかの命題に分割して問題を簡単にしたり，補題を順に証明させることで全体

の証明を生成することが可能になる．この処理は人が証明の指針を与えることで自動証明

の手助けを行う．証明支援系においても，全ての証明が公理と推論規則だけから導出され

る証明だけでは多大な労力が必要になる．このため既に証明された定理については，他の

証明で再利用することができる．また簡単な自動定理証明の機能を備えた処理系も多く，

実際の証明検証系と定理証明系は多くの共通する性質を持つ．

証明論的手法による証明では

• ほとんど自明と思われるような補題についてもユーザによって与える．
• 仕様を修正しなければならない理由をシステムから得ることが困難な場合がある．

等の問題点を持つ．人間の直感と形式的な証明の間には大きな差が有る．例えば任意の自

然数に対して，加法が対称律 (∀a ∈ Nat,∀b ∈ Natに対し (a + b = b + a))を満たすことは

直感的に理解できるが，これを証明論的手法を公理から証明するためには 2つの補題を用

いて帰納的に証明しなければならない．

以下では証明論的手法による検証器についていくつか取り上げ，簡単に説明する．

Mizar [?]は数学の証明検証を目的とした証明検証系であり，自然語に近い文法で証明スコ

アを記述することができる．Mizarでは，これまでに証明されてきた定理をMML(Mizar

Mathmatical Library)として提供しており，ユーザはこれらの定理を自由に利用する

ことができる．

Isabelle/HOL [NPW]は数学の定理証明・ハードウェア検証・ソフトウェア検証など幅広い

分野で使用されている．HOLでは証明したい性質をゴールと呼ぶ．ゴールを証明す

るためにいくつかのサブゴールに簡約し，全てのサブゴールの証明を試みる．全ての

サブゴールが証明されるとゴールが証明されたことになる．ゴールからサブゴールに

簡約するルールをタクティク (tactic)と呼び，これは証明する上で必要となるヒュー

リスティクスである．繰り返し・選択・逐次などのタクティカル (tactical)と呼ばれ

るオペレータを用いて複数のタクティクをまとめ，新たなタクティクを作成するこ

ともできる．タクティクを追加していくことにより定理証明器としての能力を向上

させる．
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2.2. モデル検査的手法

CafeOBJ [RK98, caf]は代数に基づく検証器である．仕様はシグニチャと等式からなるモ

ジュール単位で記述する．シグニチャは項を構成する定数と演算からなり，等式は

項の間の等価関係を記述する．CafeOBJでは証明したい性質を項として表現し，等

式を簡約規則として項を繰り返し簡約させる．証明が成功する場合，簡約の結果 true

が得られる．trueが得られず簡約が途中で停止した場合，必要な補題を等式として追

加し簡約を再度試みる．

2.2 モデル検査的手法

モデル検査的手法は，ハードウェア検証で特に大きな成功を収めた検証手法である．最

近ではプロトコルの検証やソフトウェアの検証にも広く用いられるようになった．

モデル検査的手法の前身である状態探索系による検証は，状態機械の全ての遷移系列に

対してプロパティを網羅的に調べることにより行われる．このため証明論的手法では実現

が困難であった自動検証が容易に実現できる．検証した結果性質が満たされるならば true

が得られ，満たされないならばその反例を得ることができる．状態探索系としてはMurφ

がある．

モデル検査系 [ED99, ea01]は，状態探索系と同じように状態機械の遷移系列を網羅的

に検証する．この時，モデル検査系では調べる性質を時相論理 (Temporal Logic)による論

理式で与える．時相論理は 1階の命題論理式に時相オペレータとパス量化子を追加した論

理式である．時相オペレータとパス量化子には表2.1，2.2に示すものがある．

時相論理には，線形時間時相論理と分岐時間時相論理の二つがある．それぞれの時相論

理について説明した後，モデル検査において非常に重要な技術である BDDについて説明

する．

2.2.1 分岐時間時相論理

分岐時間時相論理 (Branching Time Temporal Logic)は状態遷移の分岐構造を表現するこ

とができ，複数のパスに対する表明を記述することができる．モデル検査系でよく使用さ

れる分岐時間時相論理に計算木論理 (Computational Tree Logic, CTL)がある．CTLでは表

2.1で示した時相論理式に対して，時相オペレータ X, F, G, U, Wの直前に必ずパス量化記

号Aまたは Eが無ければならない．CTLでは結局，表2.3に示すオペレータを使うことが

できる．

CTLで書かれた性質に対するモデル検査は，状態遷移機械の (状態数+遷移経路数)×性
質中の時相オペレータ数に対して線形時間で検証ができる．またCTL言語では後述する
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2.2. モデル検査的手法

表 2.1: 時相オペレータの種類とその意味

時相論理式 時相論理式の意味

X φ 次の状態で φが成り立つ．

F φ いつかは φが成り立つ．(F φ = ¬ G ¬φ)

G φ 現在の状態以降の全ての状態でφが成り立つ．

φ1 W φ2 現在の状態から φ2 が成り立つまでφ1が成り

立つ．このとき φ2 は無限に成り立たなくと

もよい．

φ1 U φ2 現在の状態から φ2が成り立つまで φ1が成り

立ち，φ2はいつかは成り立つ．

(φ1 U φ2 = ( F φ1) ∧ ( A φ1 W φ2))

表 2.2: パス量化式の種類とその意味パス量化式 量化記号式の意味

A φ 全ての実行系列に対して φが成り立つ．

(A φ = ¬ E ¬φ)

E φ ある実行系列に対して φが成り立つ．

※ φ, φ1, φ2 は任意の時相論理式，または命題論理式
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2.2. モデル検査的手法

表 2.3: 分岐時間時相論理の持つ時相オペレータの種類とその意味
時相論理式 時相論理式の意味

AX φ 全ての次の状態で φが成り立つ．

EX φ 次の状態で φが成り立つ実行経路が存在する．

AF φ 全ての実行経路に対し，いつかは φが成り立つ．

EF φ いつかは φが成り立つ実行経路が存在する．

AG φ 全ての実行経路に対し，現在の状態以降の全ての状態

で φが成り立つ．

EG φ 現在の状態以降の全ての状態で φが成り立つ実行経路

が存在する．

A φ1 U φ2 全ての実行経路に対し，現在の状態から φ2が成り立つ

まで φ1が成り立ち，φ2はいつかは成り立つ．

E φ1 U φ2 現在の状態から φ2が成り立つまで φ1が成り立ち，φ2

はいつかは成り立つ実行経路が存在する．

A φ1 W φ2 全ての実行経路に対し，現在の状態から φ2 が成り立

つまで φ1が成り立ち続けるか，φ2が無限に成り立つ．

E φ1 W φ2 現在の状態から φ2 が成り立つまで φ1が成り立ちつづ

けるか，φ2が無限に成り立つ実行経路が存在する．

※ φ, φ1, φ2 は任意の時相論理式，または命題論理式
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2.2. モデル検査的手法

公平性という概念を記述することができないが，各処理系で計算方法を工夫して対応して

いることが一般的である．

CTLで記述された性質 φに対するモデル検査を説明する．性質 φの部分項を ψで表し，

φを満たす状態の集合を Sat(φ)で表す．直前の状態の集合を得る演算 Preを使用する．

CTLに対するモデル検査は，まず時相オペレータも∧,∨,¬も含まない基本的な命題ψ−
について真偽を調べる．各命題 ψ−が成り立つ状態 Sat(ψ−)を全ての φの部分項に対して

探索した後，各 Sat(ψ−)を基本項として，表2.4に示す方法によって各時相オペレータを含

んだ部分項が計算される．最終的に Sat(φ)が計算された後，Sat(φ)の補集合の各状態から

状態遷移機械を逆向きに辿っていき，初期状態に到達すると性質 φを満たさない反例が得

られる．

表 2.4: CTLオペレータと booleanオペレータに対する計算方法

集合 計算方法

Sat(¬ψ) Sat(ψ)の補集合．

Sat(ψ1 ∧ ψ2) Sat(ψ1) ∩ Sat(ψ2)

Sat(ψ1 ∨ ψ2) Sat(ψ1) ∪ Sat(ψ2)

Sat(EXψ) Pre(Sat(ψ))

Sat(AXψ) Sat(¬(Pre(¬ψ)))．

Sat(EFψ) Sat(ψ)から Preを 0回以上行って到達できる全状態．

Sat(AGψ) Sat(¬EF¬ψ)

Sat(EGψ) まず 1)X := Sat(ψ)．2) X := Sat(X ∧ Pre(X)). 3) Xの不動点が

得られるまで 2を繰り返す．Xの不動点が Sat(EGψ)である．

Sat(AFψ) Sat(¬EG¬ψ)

Sat(Aψ1Uψ2) Sat(Aψ1Uψ2) ≡ Sat(ψ2 ∨ (ψ1 ∧ EXtrue ∧ AX(Aψ1Uψ2)))であ

る．1)X := Sat(ψ2)を求める．2)X := Sat(X ∨ (ψ1 ∧ Pre(X) ∧
(¬(Pre(¬X)))))を求める． X の不動点が得られるまで 2 を繰

り返す．Xの不動点が Sat(Aψ1Uψ2)である．

Sat(Aψ1Wψ2) Sat(Aψ1U(ψ2 ∨ AGψ1))

Sat(Eψ1Uψ2) Sat(Eψ1Uψ2) ≡ Sat(ψ2 ∨ (ψ1 ∧ EX(Eψ1Uψ2)))である．1)X :=

Sat(ψ2)を求める．2) X := Sat(X ∨ (ψ1 ∧ Pre(X)))．3) Xの不動

点が求まるまで 2を繰り返す． Xの不動点が Sat(Eψ1Uψ2)で

ある．

Sat(Eψ1Wψ2) Sat(Eψ1U(ψ2 ∨ EGψ1))．
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2.2. モデル検査的手法

CTLを扱うことができる処理系としては SMV, NuSMVなどがある．またこれらの処理

系では公平性を仮定した検証を行う事ができる．

2.2.2 命題線形時間時相論理

命題線形時間時相論理 (Propositional Linear-time Temporal Logic, PLTL)は，状態遷移機

械が取りうる一つの遷移系列に対する表明を記述する．このため，CTLのように複数のパ

スに対する表明は記述することができず,量化記号 A, EはPLTL言語には現れない．PLTL

言語で使用することができるオペレータは，表2.1で示した時相オペレータであり，任意

の組合せで使うことができる．

オートマトン Aが PLTLで記述された性質を検証する方法について簡単に述べる．まず

検証する性質 φを満たさない時に限り受理されるオートマトン B¬φを作成する．次にオー

トマトン Aと B¬φを合成する．合成したオートマトン上で B¬φの受理状態に対応する状

態に到達するならば，Aは性質 φを満たさ無いことになる．PLTLに対するモデル検査は，

オートマトンが任意の無限長の入力に対し受理される入力があるかどうかという，よく知

られた問題に帰着することができる．

PLTLを扱うことができる処理系としては SPINなどがある．

2.2.3 BDD

SMVでは有限の状態からなる遷移機械に対し，遷移系列を網羅的に検証する．しかし

状態数が増えるにつれすぐに計算量の限界に達してしまい，検証を行う事ができなくな

る．これを状態爆発 (State Explosion)という．

モデル検査で扱える状態数を飛躍的に増やした技術として 2分決定グラフ (Binary Deci-

sion Diagram, BDD ) [CGL94]がある．BDDは任意の論理式に対応する真理値表を決定木

(Decision Tree)を用いて表現する．例えば，論理式 P = (¬x0∧¬x2)∨(x1∧¬x2)∨(x0∧¬x1∧x2)

の真理値表は表2.5のようになる．また論理式 Pに対応する決定木を図3.5に示す．

図3.5は表2.5に直接対応する決定木となっている．決定木はルートである x0から 3回順

にたどることで，ある xに対する Pの真偽を計算することができる．一般に，n個のブー

ル変数に対する決定木は n回ノードをたどることで求めることができる．しかし，決定木

を構築するために必用なノード数は 2n − 1個である．

図3.5で示した決定木は非常に大きなサイズとなるので，決定木に対して簡約を行う．

BDDは簡約した決定木である．決定木簡約は 2つの操作によって行われる．

1. まず決定木に現れる部分木の共通部分を探しまとめる．図2.2では 3つの x2ノードが

1つにまとめられ，全ての 0， 1ノードがそれぞれ一つにまとめられている．
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2.3. 検証する性質

表 2.5: 論理式 P = (¬x0 ∧ ¬x2) ∨ (x1 ∧ ¬x2) ∨ (x0 ∧ ¬x1 ∧ x2)に対する真理値表

x0 x1 x2 P

0 0 0 1

0 0 1 0

0 1 0 1

0 1 1 0

1 0 0 0

1 0 1 1

1 1 0 1

1 1 1 0

2. 次に，ノードの遷移先が 1と 0の場合で同じであるノードを削除する．図3.6では 1

つの x1ノードが削除されている．

この 2つの操作を行う事で非常に小さい決定木を得ることができる．

BDDは論理式を非常に効率的に表現することが可能である．x0, x1, x2という 3変数か

らなる状態機械と考えると，BDDによって最適化された論理式 Pは，Pを満たす状態の

集合を効率的に表していることになる．また，BDDは基本的な計算 (積集合，和集合，補

集合，集合の大小関係など)を非常に簡単に表現することが可能である．これらの計算は，

表2.4でも示したようにモデル検査を行う上でも基本的な計算となっており，BDDを用い

てモデル検査を行う効果は非常に大きい．

SMVでは Ordered BDD(OBDD)[EOD93]という BDDに基づいて計算を行う．BDDは

x0, x1, x2の順番は変更することができなかったが，OBDDでは，全ての部分木で変数順が

等しいという条件付ではあるが，順序を変更することができる．BDDは変数の順序に依

存して表現の効率が大きく変わるので，SMVでは変数順を与えることで検証を効率よく

行う事ができる．現在では Free BDD, ADD, Zero-suppressed BDDなど非常に多くのBDD

が提案され活発に研究されている．

2.3 検証する性質

記述された形式仕様に対して，主に安全性と活性と呼ばれる性質を検証することが一般

的である．どちらもシステムの満たすべき重要な性質を表現することができる．
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2.3. 検証する性質

図 2.1: 論理式 Pに対する決定木 (最適化無し)

2.3.1 安全性

安全性 (safety property)とは常に成り立つ性質であり，システムに対して最も基本的で

重要な性質である．安全性の例として次のようなものがある．

• 相互排他問題に対しては，複数のプロセスが同時に共有資源を獲得することが無い
こと．

• 認証プロトコルに対しては，認証相手を誤って認証しないこと．
• Unixのユーザ管理では，正しい rootパスワードを入力しない限り rootユーザになれ

ないこと．

• 発射ボタンを押さない限り，ミサイルを発射しないこと．
安全性は，一般的には好ましくない状態に陥ることが無いことを表し，これが安全性と

呼ばれる理由である．

安全性は線形時間時相論理,分岐時間時相論理ではそれぞれ表2.6のように表される．
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2.3. 検証する性質

図 2.2: 論理式 Pに対する決定木

(最適化途中)

図 2.3: 論理式 Pに対する決定木

(最適化後)

表 2.6: 各時相論理での安全性
時相論理の種類 安全性の一般形

分岐時間時相論理 AG φ−， A φ1
− W φ2

−

線形時間時相論理 G φ−， φ1
− W φ2

−

※ φ−, φ1
−, φ2

−は命題論理式，または時相オペレー

タに E, F, X, Uを含まない時相論理式

ある状態機械の全ての状態で性質 φ−が成り立つ時，その性質は安全性である．上で挙

げた安全性の例では，上 2つが Gオペレータを使用した安全性の例であり，下 2つがW

オペレータを使用した安全性の例である．

安全性は形式的には以下の様に定義されている．

安全性の定義 Pを任意の性質，Cを任意の状態遷移機械とし，Cが Pを満たすとする．

このとき，∀C′ 
 Cに対してC′が Pを満たすならば，Pは安全性である．

ここでC′ 
 Cは，C′で現れる任意の実行系列がCの実行系列の一部として現れるこ

とを意味する．
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2.3. 検証する性質

この定義から他のオペレータを使用した性質が安全性では無いことを示すことができ

る．以下では分岐時間時相論理式に対して説明するが，線形時間論理式においても同様に

説明できる．

Eオペレータ を使用した性質 E Pは安全性では無いことを示すため，あるCにおいて P

を満たす状態が実行経路に存在したとする．C′ 
 Cとして，E Pが成り立たない実行

経路のみを取った場合，当然のことだがE Pが成り立つ実行経路は存在しない．よっ

て定義より安全性ではなく，Eを使用した全ての性質は安全性ではない．

Fオペレータ を使用した性質AF Pは安全性で無いことを示すため，あるCにおいて，全

ての実行経路に対して Pを満たす状態が存在するとする．C′ 
 Cとして Pが成り立

つ前までの実行経路を取った場合，F Pが成り立つ実行経路は存在しない．よって定

義より安全性ではない．

Xオペレータ を使用した性質AX Pは安全性で無いことを示すため，あるCにおいて，全

ての実行経路に対して次の状態で Pを満たすとする．C′ 
 Cとして Pが成り立つ前

までの実行経路を取った場合次の状態が存在しないので，AX Pが成り立つ実行経路

は存在しない．よって定義より安全性ではない．

Uオペレータ を使用した性質 A P1 U P2 が安全性で無いことを示すため，あるCにおい

て，全ての実行経路に対してP2を満たす状態になるまで，P1が成り立ちつづけてい

るとする．C′ 
 Cとして P2 が成り立つ前までの実行経路を取った場合，P2 は成り

立つことが無いため A P1 U P2が成り立つ実行経路は存在しない．よって定義より安

全性ではない．これは A P1 U P2 = ( AF P1)∧ ( A P1 W P2)であることからも分かる．

よってX, Uオペレータを使用した性質は安全性ではないことが分かる．また，E, Fオ

ペレータに対して否定が付かない性質も安全性で無いことが分かる．E, Fオペレータに

対して否定がつくと，それぞれ頭に否定のつかないA, Gオペレータで表現できるため注

意が必要である．またこれらの結果から，デッドロックが起こらないという性質 AG EX

trueは，Xオペレータを使用するので安全性ではないことが分かる．

2.3.2 活性

活性 (liveness property)は，いつかは成り立つ性質である．活性の例としては以下のよ

うなものがある．

• 相互排他問題に対して，資源獲得を要求したならばいつかは資源を獲得すること．
• エレベータで目的の階数を入力したならば，いつかはその階でドアが開くこと．
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• 信号が赤であるならば，いつかは青になること．
• プログラムがいつかは停止すること．
活性は，一般的にはいつかはよい事が起こる事と言うことができる．構文的には，分岐

時間時相論理・線形時間時相論理で書かれた性質が活性であるかどうかは次のように判定

できる．

性質 Pに時相オペレータ FまたはUを含むとき，それは活性である．

哲学者の食事問題 (Dining Philosophers Problem)や相互排他問題 (Mutual Exclusion Prob-

lem)など，複数の哲学者プロセスでものを共有するような問題において活性は特に重要な

性質を記述することができる．哲学者が食事をしようとした時にいつかは食べることがで

きる事や，あるプロセスが資源の獲得要求を出すといつかは獲得することができる事など

は，上述の例と同様に活性で表現できる．しかしある哲学者・プロセスが独占的にフォー

ク・共有資源を使用することで他の哲学者・プロセスが食事をとる・資源を獲得すること

ができない状況がある．この状況を飢餓 (Starvation)と呼ぶ．PLTLではこのような独占的

に使用することは無いという仮定を記述することができる．この仮定を公平性 (Fairness)

と呼ぶ．公平性は，さらに弱公平性と強公平性とに分けられる．

弱公平性 (Weak Fairness) を仮定することにより，哲学者がフォークを取る・プロセスが
資源獲得を試みる等のチャンスが，全ての哲学者・プロセスに対して公平に与えら

れる．

強公平性 (Strong Fairness) を仮定することにより，全ての哲学者・プロセスに対して，フ
ォークを取ることができる条件・資源を獲得することができる条件を満たす時に，哲

学者がフォークを取る・プロセスが資源獲得を試みる動作が，全ての哲学者・プロセ

スに対して公平に与えられる．

強公平性は，弱公平性よりも強い仮定である．強公平性の元である活性 Pが成り立った

としても，弱公平性の元でPが成り立つとは限らない．しかしその逆で，弱公平性の元で

活性 Pが成り立つならば，強公平性の元でも Pは成り立つ．
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第 3章

CafeOBJ言語とSMV言語

ここでは本研究で扱う CafeOBJ言語と SMV言語について説明する．

3.1 CafeOBJ仕様

CafeOBJ言語では代数仕様 (Algebraric Specification)と呼ばれる仕様を記述する．代数

仕様はソート (Sort)とソートの上での演算 (Operation)からなる指標 (signature)により言語

を定義し，指標によって作られるの 2項の間の等価関係を等式よって定義する．CafeOBJ

言語では指標と等式から構成されるModuleを単位として仕様を記述する．

CafeOBJ言語のモジュール宣言を例を用いて説明する．ここでは図3.1に示す Peanoの

自然数を用いて説明する．

1: mod! NAT{ -- コメント
2: [ Zero NzNat < Nat ] -- ソートの宣言
3: op 0 : -> Zero -- 演算の宣言
4: op s : Nat -> NzNat -- 演算の宣言
5: op _ + _ : Nat Nat -> Nat -- 演算の宣言
6:
7: vars P Q : Nat
8: eq 0 + P = P . -- 等式の宣言
9: eq s P + Q = s (P + Q) . -- 等式の宣言

10: }

図 3.1: Peanoの自然数を表すNATモジュール

Peanoの自然数というのは一つの定数 0と後者関数 s によって自然数全体を定義する．

ここでは自然数上での加算を定義している．まずmod! MODULENAME{・・・・}により
MODULENAMEという名前をもつモジュールの定義が開始され，“{”と “}”によって囲まれた
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部分でモジュールの指標と等式が定義される．よってここではNATという名前をもつモ

ジュールの指標と等式の定義が開始される．2行目から 5行目までが指標部である．まず 2

行目でソートの宣言が行われている．ソート宣言は “[”と “]”で囲んで記述する．ここでは
Zero NzNat Natの 3つのソートが宣言されている．NzNatと Natの間にある “<”はソー

ト間の順序関係を記述する．これにより，Zeroというソートを持つ全ての項と NzNatと

いうソートを持つ全ての項は，Natの項でもあることが宣言されている．これが順序ソー

ト (Order Sort)である．順序ソートを導入することにより演算のオーバーローディングが

明確に定義される．ここでは各ソートは次のような意味を持っている．

Zero はゼロを表すソートである．要素として 0のみを持つ．

NzNat は非ゼロの自然数 (Non-zero Nat)を表すソートである．要素として 1以上の任意の

自然数を持つ．

Nat は自然数全体を表すソートである．要素として 0以上の任意の自然数を持つ．

実際には，ソートのこうした意味は等式によって定義される．

3 – 5行目では演算を定義している．演算の宣言は次のような構文を持つ．

“op”演算名 “:” アリティ “–>”コアリティ

演算が引数にとるソートの組をアリティ(arity)と呼び，演算が持つソートをコアリティ

(coarity)と呼ぶ．3行目ではアリティに何もとらず，コアリティにZeroを持つ演算 0が定

義されている．0はアリティに何も持たないため定数である．4行目ではアリティに Nat

を一つとり，NzNatを返す演算 sを定義している．この演算の意味は自然数を一つもらい，

それに 1を足した自然数を返す．このためアリティが Nat，コアリティが NzNatとなる．

この関数を後者関数 (successor関数)と呼ぶ．最後に 5行目ではアリティに 2つの自然数

をとり，一つの自然数を返す自然数上の加算演算 +を定義している．シンタックスの定

義部での “ + ”は “ ”の位置にアリティを記述することを表しており，ここでは “+”が中

置記法によって記述されるということを表現している．

ここまでが指標の説明である．指標によってソート Zero・NzNat・Natとその上の演算

により，項が定義される．各ソートは要素に次のような項を持つ．

Zero 　要素として唯一の項 0を持つ．

NzNat 　 s(0), s(s(0)), s(s(s(0))), · · ·．0に 1回以上 s演算をかけた全ての項．

Nat 　 Zero, NzNatが持つ全ての要素．また 0 + 0, s(0) + 0, (0 + 0) + s(s(0))等，加算演算

で作られる項も全てNatに含まれる．
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指標だけでは，0と 0 + 0は異なるものとして区別される．これらが等しいものであると

いうことは等式によって定義される．

次に 7 – 9行目の等式について説明する．7行目では等式で使用する変数 P,Qを宣言し，

それぞれNatというソートを持つと定義されている．8,9行目で加算に関する等式を定義

している．8行目の等式では，0に任意の自然数 Pを足したものは Pに等しいと定義して

いる．9行目の等式では 1以上の任意の自然数と 0以上の任意の自然数に対する等式を定

義している．CafeOBJでは等式を左辺から右辺の書換え規則とみなし，項を自動的に簡約

することができる．例を用いて簡約の様子を示す．

0 + 0 = 0 s(s(0)) + s(0) = s(s(0) + s(0))
= s(s(0 + s(0)))
= s(s(s(0)))

(s(0) + 0) + s(s(0)) = s(0 + 0) + s(s(0))
= s(0) + s(s(0))
= s(0 + s(s(0)))
= s(s(s(0)))

図 3.2: 等式による簡約の例

全ての簡約において，モジュール中に定義した 2つの等式だけで簡約が完了している．

CafeOBJでは，定義した仕様を高効率に簡約することが可能であるという特徴を持ってお

り，大規模な仕様に対しても十分な処理能力を持っている．

3.1.1 振舞仕様

振舞仕様 (Behavioural Specification)は CafeOBJ仕様で状態遷移機械を記述するのに適

した仕様である．振舞仕様は通常の状態遷移機械のように，変数の組によって状態を表

すのではなく，状態空間全体をブラックボックスで表現する．振舞仕様ではこのブラック

ボックスを表すために隠蔽ソート (Hidden sort)いう特別なソートを使用する．また隠蔽

ソートに対して，通常のソートを可視ソート (Visible sort)と呼ぶ．

振舞仕様による状態遷移機械は隠蔽ソートに含まれる 1つの状態であるが，どの状態

であるかを直接特定することはできない．観測演算 (Observation)によって現在の状態に

対する一部の情報を知り，操作演算 (Action)によって状態を変化させる．状態の遷移は，

操作演算を行う前後の状態に対する観測結果の変化によって定義される．また初期状態を

与えるため，隠蔽ソート上の定数を与え，定数に対する観測結果によって初期状態を定義

する．

自然数に対するスタックを例にし，振舞仕様についてより詳しく説明する．スタックは

操作演算 pushによりスタックに自然数を一つ積み，操作演算 popにより一番上の自然数

を取り除く．また観測演算 topにより，一番上の自然数を読み出すという仕様である．

17



3.1. CAFEOBJ仕様

図 3.3: 自然数スタックの振舞仕様に対するADJ図

1: mod* STACK{ -- コメント
2: pr(NAT) -- モジュールの輸入
3: *[ Stack ]* -- 隠蔽ソートの宣言
4: bop push : Stack Nat -> Stack -- 操作演算
5: bop pop : Stack -> Stack -- 操作演算
6: bop top : Stack -> Nat -- 観測演算
7: op empty : -> Stack -- 初期状態
8: var S : Stack
9: var P : Nat
10: eq top(push(S,P)) = P .
11: eq top(pop(push(S,P))) = top(S) .
12: eq top(empty) = 0 .
13: }

図 3.4: 自然数スタックの振舞仕様

図3.3は，自然数のスタックの振舞仕様を図示したADJ図である．ADJ図は振舞仕様の

隠蔽ソート・可視ソートと操作演算・観測演算の関係を図示したものである．各楕円は

ソートを表している．色付きの楕円 Stackがスタックの状態空間を表す隠蔽ソートであり，

通常の楕円 Nat が自然数を表す可視ソートである．Stackは操作演算 pushにより引数に

取る Natを Stackに一つ積み上げる操作を行う．また操作演算 popにより，Stackの一番

上のものを取り除く操作を行う．各操作演算はある Stackをもらい，それに何らかの操作

を行って別の状態の Stackを返す．このため， push・popは Stackから Stackに戻る矢印

で表さる．観測演算 topは， Stackの一番上に乗っている自然数を返すので，Stackから

Natに伸びる矢印で表される．観測演算により，現在の状態の一部の情報について知るこ

とができる．

図3.3を実際に振舞仕様で記述すると図3.4の様になる．STACKモジュールは 2行目で

Natを定義したNATモジュールをインポートし，CafeOBJに既に定義されているNATモ

ジュール上のソートNatとその上の演算を再利用することができる．3行目で隠蔽ソート
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Stackを宣言する．“*[”と “]*”で囲まれたソート宣言は，隠蔽ソートの宣言となる．2,3

行目によりソート Natと Stackを使用することができるようになる．

4–6行目で各演算を宣言する．各演算は次のような構文で定義される．

“bop”演算名 “:” アリティ “–>”コアリティ

操作演算 pushは，Stackと Natをアリティにとり，コアリティに Stackを返す演算であ

る．操作演算 popは，Stackをアリティにとり，コアリティに Stackを返す．観測演算 top

は，Stackをアリティに取り，コアリティに Natを返す．操作演算とは，アリティとコア

リティに同じ隠蔽ソートを取る演算のことを言う．観測演算は，アリティに隠蔽ソートを

取り，コアリティに可視ソートを取る演算である．7行目で，初期状態を表す定数 empty

を宣言する．空のスタックを意味する定数である．ここまでの宣言した，ソートと演算に

より仕様から記述される項の文法が定義される．ソートと演算をあわせて指標 (signature)

と呼び，Σで表す．

8–9行目では，等式を定義するのに使用する変数を宣言する．変数 S, Pはそれぞれ Stack,

Nat上の変数である．

10–12行目で等式を定義する．指標が仕様で記述される項の文法を定義するのに対し，

等式は仕様の意味を与える．振る舞い仕様では等式により状態遷移機械の遷移関係を定義

する．等式は次のような構文を持つ．

“eq”左辺 “=”右辺 “.”
　　もしくは

“ceq”左辺 “=”右辺 “if”条件文 “.”
左辺，右辺，条件文は指標と変数により記述される項である．10行目の等式は，スタッ

クに Pを乗せると，一番上には Pが乗っていることを意味する．11行目の等式は任意の

状態 Sに対して pushして popした状態の観測 topは，元の状態 Sに対する topと等しいこ

とを表している．12行目では初期状態 emptyに対する観測 topは常に 0を返すことを表し

ている．

以上により，状態遷移機械 Stackの定義は完了である．このスタックは pushにより自然

数を積み上げ続けていくので，無限状態を持つ仕様である．振舞仕様は，任意の状態に対

する各観測演算の結果が定義されていなければならない．Stackの仕様では初期状態から

初め，push, popで到達可能な全ての状態に対して topの値を一意に決定できるように定

義されている．

普通，状態遷移機械は変数の組で状態 S を表し，遷移関係 Rを状態の直積の部分集合

S × S ⊆ Rで与える．そして初期状態 Iを状態 S の部分集合 I ⊆ S で与える．これに対し

振舞仕様は，状態遷移機械の内部については一切感知せず，振る舞いという外側から見た

情報だけで状態遷移機械を定義する．このため振舞仕様は 2つの状態機械の等価性を調べ
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るのに適している．また普通の定義による状態遷移機械よりも，より普遍的に状態遷移機

械を定義する．

3.2 SMV

SMVは E. M. Clarkeと K. L. McMillanによって設計・実装された検証のための言語であ

る．現在ではMcMillanによって実装された SMV (他と区別するためCadence SMV [cad]と

呼ぶ)の他に，IRST (Trento, Italy)で実装されておりオープンソースであるNuSMV2 [CCGR98,

nus]が特に有名である．

3.2.1 SMVの状態遷移機械

SMV言語は，有限状態機械を定義する言語である．状態を変数の組で表現し，遷移関

係を状態と状態の直積上の関係で与える．また SMVによって検証する性質を時相論理

(Temporal Logic)によって与える．

SMV言語は，状態遷移機械で使用する変数を最初に確定し，動的に増やすことはでき

ない．このため状態の遷移系列に依存せずに，到達する可能性のある状態を限定すること

ができる．図3.5は，2変数からなる状態遷移機械である．変数 xは x0, x1, x2, x3の値をと

り，変数 aは a0, a1, a2の値をとりうる．このため状態空間は，初期状態から到達できる状

態は 7つであるが，変数の定義から到達する可能性のある状態数は |x| × |a| = 4× 3 = 12に

であることが分かる．SMVは検証を行うために，変数宣言から到達する可能性のある状

態空間が全て列挙できる必要がある．

図 3.5: SMV言語で扱う状態遷移機械の例
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1: MODULE main
2: VAR
3: x : {x0, x1, x2, x3};
4: a : {a0, a1, a2};
5: ASSIGN
6: init(x) := x0;
7: init(a) := a0;
8:
9: next(x) :=
10: case
11: x = x0 & a = a0 : x1;
13: x = x0 & a = a1 : {x0, x2};
14: x = x1 : x2;
15: x = x2 & a = a1 : x3;
16: x = x3 : x0;
17: 1 : x;
18: esac;
19: next(a) :=
20: case
21: x = x0 & a = a0 : a2;
22: a = a1 : a0;
23: x = x0 & a = a2 : a1;
24: x = x1 : a0;
25: x = x2 & a = a0 : a1;
27: x = x3 : a2;
28: esac;
29: SPEC AG !(x = x2 & a = a2)
30: SPEC AG (a != a2)

図 3.6: 図3.5に対する SMV仕様

図3.5の状態遷移機械を SMVで記述したものが図3.6である．SMVの仕様はいくつかの

部分から構成されており，まずMODULEでモジュールの宣言を開始する．mainモジュー
ルは全ての SMV仕様に必ず一つ含まれており，mainから参照できる変数の組を SMVの

状態とする．

VAR により変数宣言モードになる．x, aがあるので，この 2つの変数からなる状態空間

となる．それぞれの変数は “{”と “}”の間に列挙された値のみをとることができる．
ASSIGN 以降に遷移規則を記述する．init(変数名) :=値;で初期状態を，next(変数名) :=

値;で変数の遷移後の値を定義する．まず，6–7行より初期状態 (x, a) = (x0, a0)に設

定される．9–18行により，変数 xについての遷移規則を記述している．xの遷移規則

は case文により条件分けされている．case文の中は “条件 : 値; ”という形をしてお

り，条件を満たす時に値を取ることができる．値を集合により与えると，集合の中

から一つを非決定的に選択し次の値とする．この場合 13行目で x0か x1が非決定的

に選択される．
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SPEC により，検証する性質を記述する．検証する性質は CTLに従った時相論理を用い

て，初期状態から到達できる状態に関する性質を記述する．29行目の性質は常に x

= x2 & a = a2ではないことを表している．この状態は初期状態から到達できないの

で，性質は満たされる．30行目の性質は，常に a != a1であることを表している．こ

れは初期状態から到達できる状態であるため，SMVによって自動的に反例が報告さ

れる．

表 3.1: SMVにより報告される反例

1 2 3 4

x x0 x1 x2 x2

a a0 a2 a0 a1

縦軸に変数，よく軸に時間を取った状態遷移列が反例として得られる．1の列が初期状

態を表し，2, 3, 4と順に遷移していく．4の状態が性質を満たさない状態である．1から

4は安全性を満たさない最も単純な遷移列である．この反例より，性質を満たさない原因

を調査し，仕様を修正する．

次に SMVで書かれた別の状態機械を図3.7に示す．

1: MODULE main
2: VAR
3: request : boolean;
4: state : {ready, busy};
5: ASSIGN
6: init(request) := TRUE, FALSE;
7: next(request) := TRUE, FALSE;
8:
9: init(state) := ready;
10: next(state) := case
11: state = ready & request : busy;
12: state = ready & !request : ready;
13: 1 : {ready, busy};
14: esac;
15:
16: SPEC AG AF state = ready

図 3.7: SMV仕様による応答システム

応答システムを記述した SMV仕様である．二つの変数 request，stateがありそれぞれ

ブール型，列挙型である．requestに対する初期値，遷移規則は共に {TRUE, FALSE}と
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3.2. SMV

なっている．これは初期値，遷移後の値として可能なものを列挙している．どの値をとる

かは決まっておらず，非決定的に選択される．SMV処理系はこのような場合についても

全ての場合を網羅的に探索する．stateに対する初期値として ready が設定される．遷

移規則は条件付であり，ready & request が真となる時は busyに，それ以外の場合は

ready, busyから非決定的に選択される．

検証する性質は，どの状態においてもシステムがいつかは ready状態になるという性質

である．これは表3.2に示すような反例がある．

表 3.2: 応答システムに対する反例

1 |: 2 :|

request TRUE FALSE

state ready busy

表から，初期状態で(request,state) = (TRUE, ready),次の状態で(request,state)

= (FALSE, busy)であることが分かる．時間軸の 2は|:と:|で囲まれている．これは 2

の状態が永遠に続く場合を示している．この時実行している処理がいつまでたっても終わ

らないので，応答システムはいつまでも readyにはなれず，仕様を満たさない．
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第 4章

証明論的手法とモデル検査的手法を併用し

た検証法

本章ではまず振舞仕様と振舞仕様より生成したSMV仕様の性質の違いについて述べる．

本研究で実装した仕様変換器 C-TRASで扱うことのできる仕様について述べ，次に生成

される SMV仕様の状態遷移機械の動作について説明する．そして仕様の変換法について

述べる．C-TRASの実装を説明した後に変換の正当性について述べる．最後にC-TRASを

利用した検証法について述べる．

4.1 振舞仕様とSMV仕様の比較

振舞仕様も SMV仕様も，どちらも状態遷移機械を記述し検証するための仕様である．

そのため，振舞仕様と SMV仕様の間には，表4.1のような対応関係をとることができる．

SMVでの状態は変数の組で表される．振舞仕様では状態は陽には定義されず，観測演

算によって状態の一部について知ることができる．しかし観測演算がアリティに Natを取

る時，無限個の観測演算があるのに等しく単純に等価ということはできない．

振舞仕様では観測演算から無限の状態を観測できるため，無限状態を取りうる仕様であ

る．これに対し SMVでは有限の値をとる有限個の変数の組で状態を表現するため，有限

状態の仕様である．SMVによる検証の大きな利点である全自動の検証・反例の提示を利

用するためには，振舞仕様の状態を有限化する必用がある．

無限状態機械を有限状態機械に変換する方法として，抽象化による方法と制限による方

法がある．

•抽象化
抽象化 (Abstraction) [CGL94]は，状態爆発を緩和するために非常に活発に研究
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4.1. 振舞仕様と SMV仕様の比較

表 4.1: 振舞仕様と SMV仕様の比較

振舞仕様 SMV仕様

状態 ブラックボックス
変数の組

(観測演算で参照可)

遷移規則 等式で記述した 命題論理式による

遷移規則 遷移規則

モデルの種類 無限状態を含む 有限状態に限定した

振舞仕様 状態機械

検証する性質 全状態で P
AG P

が成り立つ

検証 半自動 全自動

されている技術である．抽象化は，状態遷移機械が持つ性質を保ったまま状態を

削減する技術である．このため，元の仕様に対する検証と抽象化後の仕様に対す

る検証は，常に同じ結果を返す．

現在の技術では，抽象化法はヒューリスティクスに依存しており，常に適用でき

ることが保証されない．しかし無限状態の仕様を帰納的に証明できるならば，無

限仕様に対する抽象化が存在することが示されている． [KP99]

•制限
制限は，抽象化と同様に状態空間を削減する方法である．制限による方法は，無

限状態機械から状態機械の一部を切り取る方法といえる．当然のことながら，切

り捨てられた状態機械に含まれる誤りを発見することはできなくなる．このため

制限によって得られた状態機械に対して検査を行った結果，反例が見つからなかっ

たとしても元の無限仕様に誤りが無いことを示すことはできない．しかし反例を

得ることができた場合，この反例は元の無限仕様にも必ず含まれることが保証さ

れる．

抽象化による状態の有限化は容易に行えないのに対し，制限による有限化は範

囲を決めるだけであり，容易に有限仕様を得ることができる．C-TRASでは制限

による方法を実装しており，容易に有限状態機械を得ることができる．ただし，制

限によるモデル検査は反例発見が目的であるため，反例を含みそうな状態空間を

適切に選ぶ必要がある．

現在の実装で抽象化を行う場合は，振舞仕様を書き直し，抽象化したモデルを
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4.1. 振舞仕様と SMV仕様の比較

振舞仕様を作成する必要がある．

4.1.1 制限情報の与え方

振舞仕様に対して，状態空間を有限化するために制限情報を与える．観測演算・操作演

算に現れる Nat, NzNatは状態空間が無限であるので，Nat, NzNatに対して制限情報を与

える．図4.1に示す例で制限情報の書き方について説明する．

制限情報は “** ”で始まるコメント行で与える．観測・操作演算を定義した直後に “** ”

コメントが現れ，かつコメント中の最初の単語が limitである時，　アリティの制限情報

“->”コアリティの制限情報　という構文で制限情報を仕様から読み込む．アリティ，コ

アリティの位置に現れる “*”は任意という意味で，制限情報をユーザから与えないことを

意味している．隠蔽ソートに対しては与えることができず，Boolに関しては初めから有

限なので与える必要は無い．

1: *[ Sys ]*
2: bop obs1 : Sys Nat -> Nat . ** limit * 4 -> 5
3: bop obs2 : Sys Bool -> Nat . ** limit * * -> 3
4: bop act1 : Sys Bool -> Bool .
5: bop act1 : Sys Bool -> Sys .
6: bop act2 : Sys NzNat -> Sys . ** limit * 3 -> *

図 4.1: 制限情報の与え方

制限情報は，ソート上の要素をいくつにするかを指定する．Natに対して nと指定する

と，0 .. (n-1)という型に変換され， NzNatに対して mと指定すると 1 .. (m-1)という型

に変換される．Natや NzNatを含まない操作・観測演算に対しては制限情報を記述する必

要は無い．逆に Natや NzNatを含む操作・観測演算に対して指定しない時は C-TRASに

よってエラーが報告される．

4.1.2 生成する状態遷移機械

振舞仕様では操作演算適用後の観測結果を求めるために，簡約を繰り返し行う．簡約

は，ある状態を表現した項をそれと等しくより簡潔な表現の項へ変換する．

SMVでも同様に 1回の簡約動作を 1回の遷移として定義することは可能である．しか

しこの方法は SMV上で扱う状態数を不必要に大きくするため効率的ではない．C-TRAS

によって生成される SMV仕様は，1回の状態遷移で 1回の操作演算を適用する．1回の操

作で得られる結果について，CafeOBJと SMVで大きく異なるが，両者の状態遷移機械の

等価性を保つように遷移機械を生成する．
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4.2. 仕様の変換

制限により有限状態遷移機械になった振舞仕様に対して，C-TRASは観測結果の組を状

態とみなす．図4.2に示す状態遷移機械で，各 x0, x1, x2, x3は観測値を表し，各 a0, a1, a2は

操作演算名とする．初期状態 x0で操作演算 a0を行うと x1に遷移し，a1を行うと x2に，a2

を行うと x3に遷移する．

これに対し，有限化された振舞仕様を SMVで表現したものを図4.3に示す．SMVの状

態遷移機械には遷移にラベルをつけることができない．振舞仕様を SMVで状態を表現す

るには，観測演算の結果だけではなく，次に実行する操作演算に関する情報も状態を表す

変数に追加する．よって x0a0からは x2a0や x3a0に遷移することはできない．このような

モデル化では状態数が増えるという問題点がある．しかし検査から反例を得た時，SMV

が示す結果から容易に振舞仕様での反例に変換できる．また制限された振舞仕様と等しい

振る舞いをする状態機械を容易に定義できるという利点がある．

ある状態で複数の遷移が可能な SMV仕様では遷移先は SMVによって網羅的に選択さ

れる．図4.2の振舞仕様では，初期状態から 1回の遷移で到達する状態数が 4状態である．

これに対し図4.3の SMVで表現したモデルでは 2倍近いの 7状態である．観測演算数が増

えたり，引数が増えるとより大きくなっていく．これは検証時にオーバーヘッドとして現

れてくる．しかし，SMVは初期状態から順番に経路をたどるわけではない．検証する性

質の各部分項を BDDによって表現し，集合上の演算で網羅的な検証を行う．

4.2 仕様の変換

本節では，仕様の変換方法について述べる．まず現在の実装で，扱うことのできる振舞

仕様について説明する．次に変換した結果，どのような動作をする状態遷移機械が得られ

るのかについて説明する．次に振舞仕様の観測演算，操作演算・等式から・状態 S・遷移

関係 R・初期状態 Iを取り出し，SMV仕様に変換する方法について述べる．

4.2.1 変換に対する制約

本研究で実装した変換器 C-TRASは，現段階ではいくつかの制約を持っている．

•可視ソートに対する制約 可視ソートとして使用できるソートは，Natと Boolに限定

される．

この制約は，仕様を記述する上では大きな制約を課する．CafeOBJ言語の特徴

である，モジュール構造で仕様を記述するなどの有益な機能がこの制約によって

使用できなくなる．しかし，可視ソートによる任意のデータ構造は自然数である

Nat上で記述することができ，記述できる問題を制約するわけではない．
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4.2. 仕様の変換

図 4.2: 有限化した振舞仕様の状態遷移

図 4.3: 有限化した振舞仕様に対する SMVの状態遷移機械
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•遷移規則を記述した等式に対する制約 遷移規則を記述した等式の左辺に対して，操

作演算・観測演算のアリティに現れる可視ソートを変数のみに制約する．

この制約は遷移規則として，以下の形をした左辺を持つ等式に限定することを

表している．

obs(act(S,v1,v2,...),u1,u2,...)
ただし
obs : 任意の観測演算
act : 任意の操作演算
S : 隠蔽ソート上の変数
v1,v2 : 可視ソート上の変数
u1,u2 : 可視ソート上の変数

(ただしアリティ中のソート順は任意)

図 4.4: 遷移規則を記述した等式の左辺に関する制限

この制約を与えることにより，状態遷移機械の任意の 2状態に対して，全ての

観測演算の観測結果が等しい場合，この 2状態は等しいということができる．こ

の制約は，記述できる仕様のスタイルを制約するが，記述できる問題を制約する

わけではない．

また等式の左辺では，操作演算や観測演算のアリティに現れる可視ソートは変

数に限定している．この条件を満たさない全ての等式は，次のように変換するこ

とが可能である．

変換前
var N : Nat
eq obs1(act1(S,1)) = 1 .
eq obs1(act2(S,s N)) = N .

変換後
var M : Nat
ceq obs1(act1(S,M)) = 1 if M == 1 .
ceq obs1(act2(S,M)) = M - 1 if M - 1 >= 0 .

定数に対しては適当な変数で置き換え，変数名 “==”定数を条件に追加するこ

とで容易に変換できる．演算の中に変数を持つものに対しては，逆演算を使用す

る．逆演算をかけた結果が変数がとりうる範囲内であるかどうかを条件式に加え

る．BOOL・NAT上の演算は，remのように一意に決まらないものがあるが，有

限なので可能な値を列挙することができる．またこの制約は等式の右辺，if節で

は適用されない．

•初期値を記述した等式に対する制約 初期値規則を記述した等式に対して，左辺に現

れる隠蔽ソート上の定数の個数を１つに制約する．また一つの観測演算のアリティ
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に現れる隠蔽ソートを 1つに制約する．

この制約は初期値の定義として，以下の形をした左辺を持つ等式に限定するこ

とを表している．

obs(ini,u1,u2,...)
ただし
obs : 任意の観測演算
ini : モジュール中で宣言された隠蔽ソート上の定数
u1,u2 : 可視ソート上の変数

(ただしアリティ中のソート順は任意)

図 4.5: 遷移規則を記述した等式の左辺に関する制限

•遷移規則を記述した等式の右辺・条件式に対する制約 操作演算のアリティに制限を

行うことにより，演算の種類が有限になり，観測演算のアリティに制限を行うこ

とにより，振舞仕様を有限個の変数の組として表現できるようになる．制限によ

り残した変数の遷移規則は，制限により無視する変数の値に依存してはならない．

これは制限した状態遷移機械が，元の振舞仕様で到達不能な状態へ到達しない

ようにするために必要である．変換した結果，制限により無視される変数が遷移

規則に現れる場合，SMVによってエラーとして報告される．

最初の制約により，任意の可視ソートを使用することはできない．実際には，これは非常

に強い制約である．しかし任意の可視ソートを扱いながら，仕様の等価性と実行効率を両

立する仕様を生成することは容易ではない．

任意の可視ソートを使用しても元の仕様と同じ意味を保証する変換法として，SMVの

上で項書換えを実行する方法が考えられる．CafeOBJの 1回の項書換えと SMV上の 1回

の遷移を対応付けるように変換する．実際の適用事例としてNSPKプロトコルに対し，こ

の方法に基づき手動で振舞仕様から SMV仕様になるべく機械的に変換した．NSPKプロ

トコルは欠陥のあるプロトコルであり，SMVにより反例が得られる予定であった．2Gbyte

のメモリを与えてモデル検査を行ったが，状態爆発により検証を最後まで行う事はでき

なかった．このため現状では，効率よく解くことができるよう可視ソートに制約を与えて

いる．

仕様変換器C-TRASによって変換が可能な振舞仕様の構文は，図4.6のように与えられ

る．構文 A Bは，Aの後に Bが続く構文を表し，A | Bは，Aか Bの構文の選択を表す．

A*は 0回以上Aが連続して現れる構文を表し，A+は 1回以上 Aが連続して現れる構文

を表す．また A [ B ]は Aの後に，Bがあっても無くても良い構文を表す． {と }で囲ま
れた構文はそれで一つの構文として扱われ，直後に現れる +や *を括弧全体に適用する．
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表 4.2: 入力言語の予約語の省略形

正規形 省略形

associativity assoc

module* mod*

protecting pr

ceq cq

また，各構文の間には一つ以上のwhitespaceで区切られる．

また予約語の中には，表4.2のように省略形を持つものがある．

4.2.2 SMV仕様での状態

振舞仕様では隠蔽ソートによって表されるブラックボックス化された状態に対して，任

意の観測演算に任意の引数を与えて状態を変化させていく．これに対応する SMV仕様を

作るため，1)観測演算によって観測される全ての観測結果の組を現在の状態として定義す

る．これにより状態機械の各状態を SMVで表現できる．しかしこれだけの情報では，ど

の操作演算によって遷移するかという情報が得られない．このため，2) 状態に操作演算

を実行するために必用な操作演算名とその引数，を追加する．SMV仕様での状態は，1,

2で得られる変数の組である．

観測演算に関する SMV上の変数

観測演算の返す値の組は，表4.1の対応関係で示したように振舞仕様における一つの状

態を表す．観測演算を SMV仕様の変数に変換するために，アリティに可視ソートを持つ

観測演算と，持たない観測演算に分けて考える．

•アリティに可視ソートを持たない観測演算 は表4.3が示すように変換する．

以下に変換例を示す．

振舞仕様の観測演算
bop turn : Sys -> Bool .
bop state : Sys -> Nat . ** limit * -> 5

対応する SMV仕様
VAR
turn : boolean;
state : 0 .. 4;

アリティに可視ソートを取らない観測演算は，観測演算名を変数名とし，変

数の型をコアリティに対応する SMV型とすることで変換できる．コアリティに
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4.2. 仕様の変換

module ::= “module*” module name “{” module body* “}”
module name ::= identity
module body ::= hsort def | import | operation | var def | axiom

hsort def ::= “*[” hsort name “]*”
hsort name ::= identity

sort name ::= hsort name | datatype

import ::= “protecting” “(” import modules “)”
import modules ::= import module [“+” import modules]
import module ::= “NAT” | “BOOL” | “SAFETY”

operation ::= single operaton | multi operation
single operaton ::= {“op” | “bop”} op name “:” sort name* “–>” sort name [attribute list] [“.”] [limit def ]
multi operation ::= {“ops” | “bops”} op names+ “:” sort name* “–>” sort name [attribute list] [“.”]

[limit def ]
op name ::= std op name | mixfix op name

op names ::= std op name | “(” op name “)”
std op name ::= identity

mixfix op name ::= {identity | “ ”}+
attribute list ::= “{” attributes+ “}”

attributes ::= “l assoc” | “r assoc” | “associativity” | prec
prec ::= “prec:” number

limit def※ ::= “**” “limit” limit symbol* “–>” limit symbol
limit symbol ::= number | “*”

var def ::= single var def | multi var def
single var def ::= “var” var name “:” datatype
multi var def ::= “vars” var name+ “:” datatype

var name ::= identity
datatype ::= “Nat” | “NzNat” | “Zero” | “Bool”

axiom ::= equation | cequation
equation ::= “eq” leftterm “=” rightterm “.”

cequation ::= “ceq” leftterm “=” rightterm “if” ifterm “.”

identity ::= self terminating code, “.”(ピリオド), “””(ダブルクォート)以外の表示可能なASCII文
字からなる文字列

self terminating code ::= “(” | “)” | “{” | “}” | “[” | “]” | “,”
number ::= 0から 9の文字からなる文字列
leftterm ::= 図4.4または図4.5によって制限されるterm．

rightterm ::= 操作演算を使用しない任意のterm
ifterm ::= 操作演算を使用しない任意の termで，Boolのソートを持つterm

term ::= 輸入されたモジュールが持つ任意のoperationと，モジュール中で定義された任意の
operationから作成される．

whitespace ::= 空白文字 (�)，タブ文字，改行記号，またはcommentのいずれか
comment ::= “**”または “--”から行末まで

※ コメント中に記述するため，1行に収める必要がある．

図 4.6: 仕様変換器 C-TRASの入力となる振舞仕様の構文
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表 4.3: 振舞仕様のソートと SMVの型の対応関係

振舞仕様のソート SMV仕様での型

Bool boolean

Nat 制限情報より個数 (n個)を読み，

0 .. (n-1)

NzNat 制限情報より個数 (n個)を読み，

1 .. (n-1)

Zero 0 .. 0

Boolを持つ turnは boolean型を持つ変数として変換される．コアリティにNatを

持つ stateは，制限情報により，この例では 0..4に変換される．ここで Sysは隠蔽

ソートとして定義されているものする．

•アリティに可視ソートを持つ観測演算 の場合，アリティにとる値によって観測結果

がそれぞれ異なることになる．このため，アリティにとりうる値の個数だけ変数

を宣言する必要がある．ここでは配列を用いて必用な数変の個数を用意する．

振舞仕様の観測演算
bop flag : Sys Bool -> Bool .
bop state : Sys Nat -> Nat . ** limit * 3 -> 4
bop pstate : Sys Nat Nat -> Bool . ** limit * 2 3 -> *

対応する SMV仕様
VAR
flag : array 0 .. 1 of boolean;
state : array 0 .. 2 of 0 .. 3;
pstate : array 0 .. 1 of array 0 .. 2 of boolean;

flagはアリティに Boolをとる．Boolは trueと falseの 2個のみであることが分

かっているので，flagは 0 .. 1の範囲をとる boolean型の配列として定義される．

stateはアリティに Natをとる．Natの場合は制限情報より個数を求める．ここで

は 3個と指定されているので 0 .. 2の範囲をとる配列として定義される．pstate

のように複数の可視ソートを持つ場合，SMV仕様では多次元配列として定義さ

れる．このようにアリティに可視ソートをとる場合は，事前にそのソートがとり

うる値の個数 nを求め，0 .. (n-1)の要素を持つ配列として定義する．

以上により，アリティに任意個の Nat, Boolをとる任意の観測演算に対して，SMV仕様

上の変数に変換することができる．次に操作演算を実行するために必用な変数について説

明する．
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操作演算に関する SMV上の変数

各状態遷移で任意の操作演算を行うために，操作演算名とその引数に相当する変数を

SMV仕様に追加する．例えば，操作演算として以下に示すものがあるとする．

*[ Sys ]*
bop act1 : Sys Bool Bool Nat -> Sys . ** limit * * * 3 -> *
bop act2 : Sys Bool NzNat -> Sys . ** limit * * 2 -> *
bop act3 : Sys Nat Nat -> Sys . ** limit * 3 3 -> *

このとき，操作演算に対応して作られる変数は以下の様になる．

-- 操作演算名に対応する変数
__action : {act1, act2, act3};

-- 操作演算の引数に対応する変数
_bool0 : boolean;
_bool1 : boolean;
_nat0 : 0 .. 2;
_nat1 : 0 .. 2;

actionは全操作演算名の集合からなる変数であり，この値により次に実行する操作演

算が決定する．

bool0, bool1, nat0, nat1は操作演算の引数に対応する変数である．一度に実行できる

操作演算は一つであるので，同時に必用になる最小限の変数にまとめる．Boolに関して

は act1で同時に 2つ使い，3個に制限された Natは act3によて同時に 2個使用する．こ

のため，必要最小限の変数は上で示したように 4つとなる．act2では，Natのサブソート

であるNzNatが使用されている．Natが 0以上の整数を表すのに対し，NzNatは 1以上の

整数を表す．NzNatに対する制限情報は 2となっているので，1から 2要素，つまり 1と 2

を値としてとりうることになる．サブソート関係にある変数は必要に応じてスーパーソー

ト上の変数を利用して余分な状態を削減する．この場合，サブソートをスーパーソートで

代用する処理により，状態数は半分に抑えられる．これら処理を行う事で，むやみに状態

数を増やすことを抑制する．

全ての観測演算に対して変換を行い，全ての操作演算から action変数と，引数に必用

な変数を決定する．これらの操作により，SMV仕様で必要になる全変数が得られる．

4.2.3 等式に対する変換

以下では等式を変換する手続きを定義するため，まず等式を表す項と SMVの式の内部

表現について説明する．次に項を SMV上の式に変換方法について述べる．項の変換法を

使用して複数の等式から SMVでの遷移規則を作成する方法について述べる．
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項の表現

処理系では，CafeOBJが扱う項を木で表現して使用している．

木の各ノードは op, bopによって宣言された演算，または varによって宣言された変数
である．木の葉は true, false, 0などの定数を表す演算と変数から構成され，木の枝はアリ

ティに 1つ以上のソートを取る演算によって構成される．

SMVで扱う式も木として表現する．SMVでも自然巣やブールを扱うための基本的な演

算があり，CafeOBJで表すのと同様に SMV上の演算からなる木として構成する．各ノー

ドの演算には優先順位に関する情報を持たせる．木から文字列に変換する時に，必要に応

じて括弧を付加する．

等式は左辺，右辺，if節の3項の組によって表現される．等式ceq turn(setturn(S,P))

= P if P < 2 and state(S,P) == 0 .(≡ Eとする) を木で表現すると，図4.7，図4.8，

図4.9のようになる．

これらの木に対して，変換や必要な情報の抽出を繰り返すことでSMV仕様を得ていく．

項の変換

等式の右辺や if文で現れる項は，変数とNat · Bool上の演算，観測演算によって構成さ

れる．それぞれの場合に対する変換法を説明する．この変換法により，C-TRASが扱うこ

とができる仕様上の任意の右辺・if文の項に対して，それと等価な SMV上の式を得るこ

とができる．

変数については，名前替えを行い SMV上の変数ノードへと変換する．

• 変数が操作演算の引数に現れる変数である場合，次の規則に従って変換さ
れる．

“ ” sort name number を連結した文字列．

ただし，sort name, numberは図4.6によって定義される文字列．

数字は同じソートを持つ変数を区別するために 0からつけられる．例えば

nat0, bool0, bool1のように変数名が作られる．

• 変数が観測演算の引数に表れる変数である場合，次の規則に従って変換さ
れる．

“ var” number を連結した文字列．

ただし，numberは図4.6によって定義される文字列．

数字は，観測演算のアリティの位置より決定される．隠蔽ソートを無視し，左

の可視ソートから順に var0， var1， var2，. . .という名前がつけられる．
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4.2. 仕様の変換

図 4.7: 等式 Eの左辺の内部表現 図 4.8: 等式 Eの右辺の内部表現

図 4.9: 等式 Eの if節の内部表現
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CafeOBJ仕様ではパターンマッチが可能であるため，同じ変数が左辺で繰り返

し現れる可能性がある．操作演算と観測演算の引数に同じ変数が現れる場合，観

測演算の変換を優先し “ var” number で名前が付けられる．操作演算のアリティ

中に同じ変数が現れる場合，同じ変数名に変換する．

Nat上 · Bool上の全ての演算については，SMV上の演算と明らかな対応関係をとるこ

とができる．このため，Natと Boolの演算に関しては事前に対応関係を表4.4(P.38)

に示すように作成することで変換が可能である．この表に従い，各ノードを再帰

的に変換する．

観測演算は，観測結果を SMV上で変数として扱う．アリティが隠蔽ソートだけであ

る観測演算は，対応する SMV上の変数ノードに変換する．アリティにBoolやNat

が現れる場合，観測演算に対応する変数ノードは配列である．この場合の変換は，

1)各アリティの項を SMV上の木に変換する．2) 1で得た木を順番に配列のイン

デックスとする．

以上の操作で任意の等式の右辺・if文の項を SMVの式に変換することができる．図4.9の

if節に対する項の変換を例に変換過程を次に示す．

toSMV((P < 2) and (state(S,P) == 0))
toSMV((P < 2) & toSMV(state(S,P) == 0)
(toSMV(P) < toSMV(2)) & toSMV(state(S,P) == 0)
(_nat0 < toSMV(2)) & toSMV(state(S,P) == 0)
(_nat0 < 2) & toSMV(state(S,P) == 0)
(_nat0 < 2) & (toSMV(state(S,P)) = toSMV(0)))
(_nat0 < 2) & (state[toSMV(P)] = toSMV(0))
(_nat0 < 2) & (state[_nat0] = toSMV(0))
(_nat0 < 2) & (state[_nat0] = 0)

ただし toSMV : 振舞仕様での項 -> SMVの式

各演算は，andが &に，==が=に変換されるなど，表4.4に従い変換される．変数 Pは，

図4.7で操作演算の引数として現れている．このため， nat0へと変換される．観測演算は

アリティに Pを取るため，state[ nat0]に変換されている．

等式から遷移規則の生成

振舞仕様を SMVで表現するために必用となる変数は，観測演算に対応する変数と操作

演算に関する変数がある．それぞれの場合について遷移規則を求める．

•観測演算に対応する変数の遷移規則
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表 4.4: Bool, Nat上の演算の対応関係

CafeOBJ上の演算 SMV上の演算

true TRUE

false FALSE

not A ! A

A and B A & B

A or B A | B
A xor B A xor B

A iff B A <−> B

A implies B A −> B

A == B A = B

A =/= B A != B

0 0

P + Q P + Q

P − Q P − Q

P ∗ Q P ∗ Q

P quo R P / R

P rem R P mod R

R divides P P mod R = 0

P <= Q P <= Q

P < Q P < Q

P >= Q P >= Q

P > Q P > Q

P == Q P = Q

P =/= Q P != Q

s P P + 1

※ P, QはNat上の項を表す変数．

RはNzNat上の項を表す変数．

A, Bは Bool上の項を表す変数．
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項の変換で定義した手続きを使用して，一つの等式を対応する遷移規則へと変換

する方法について説明する．

1. 遷移規則に関する等式を，観測演算ごとに振り分ける．振り分けたグループご

とに 2以下の処理を行う．

2. 等式左辺の操作演算名を取り出し， action =演算名という SMVの式を作成

する．

3. 等式左辺の変数のソートを検査する．変数のソートが，NzNat, Zeroである場

合，Natを使用するために，パターンマッチの条件式を生成する．パターンマッ

チの条件式は変数 Pが NzNatの場合，P >= 1であり，Zeroの場合, P == 1で

ある．変数が Nat, Boolの時は TRUEが条件式となる．作成した条件式は 2で

作成した条件式と and演算で結ぶ．

4. 条件付等式であれば，if節を項の変換手続きを用いて SMV式に変換し，3の

結果と and演算で結ぶ．

5. 等式の右辺を項の変換手続きを用いて SMV式に変換する．

6. 4で得られた結果と，5で得られた結果を組にしてリストに追加．グループ内

の残りの等式に対して，2以下を行う．全て行った場合に次へ進む．

7. <遷移条件，遷移後の値 >の組を要素に持つリストを元に case文による遷移規

則を生成する．

以上の手続きで，図4.10の遷移規則が得られる．

next(観測演算に対応する変数名) :=

case

__action = 等式 1の action & オーダーソートの条件 & if節の条件 : 遷移後の値 1;

__action = 等式 2の action & オーダーソートの条件 & if節の条件 : 遷移後の値 2;

__action = 等式 3の action & オーダーソートの条件 & if節の条件 : 遷移後の値 3;
...

...
...

...

__action = 等式 nの action & オーダーソートの条件 & if節の条件 : 遷移後の値 n;

esac;

図 4.10: 等式から変換した SMVの遷移規則の一般形

項の変換規則により，観測演算の変数はアリティの位置より決められる “ var”

number という名前が付けられている．遷移規則は配列の各要素ごとに全て記述し
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なければならない．各遷移規則を記述する時に，この変数は配列のインデックス値

に置き換えられる．“ var” number に具体的な値を入れることで，それぞれの変数

に特化した遷移規則が得られる．

次の観測演算を例に考える．

bop obs1 : Sys Nat -> Nat ** limit * 3 -> 5

また観測演算 obs1に対する遷移規則にRobs1という名前をつける．Robs1は，アリ

ティに Natをとるため， var0という変数を持つ遷移規則になっている．

obs1 : array 0 .. 2 of 0 .. 4;

に対する遷移規則は，Robs1を変数に var0を持つ 1変数関数とみなす事で，次の

ように得られる．

next(obs1[0]) := Robs1(0);
next(obs1[1]) := Robs1(1);
next(obs1[2]) := Robs1(2);

観測演算のアリティに n個の可視ソートを取るならば，Robs1を n変数関数とみな

し，全ての組合せに対して遷移規則を生成する．

•操作演算に関する変数の遷移規則
操作演算から生成される変数には，操作演算名の集合からなる変数 action と，

操作演算を実行する際に必要になる引数に対応する変数がある．操作演算の引数は，

そのソート上の任意の項を取ることができる．このため，各変数は常に可能な全て

の値を選択できるようにする．これは SMVの非決定的な遷移規則を利用して表現

する．

init(__action) := {act1, act2, act3}; -- 初期状態の宣言
next(__action) := {act1, act2, act3}; -- 遷移規則の宣言
init(_bool0) := {TRUE, FALSE}; -- 初期状態の宣言
next(_bool0) := {TRUE, FALSE}; -- 遷移規則の宣言
init(_nat0) := {0, 1, 2}; -- 初期状態の宣言
next(_nat0) := {0, 1, 2}; -- 遷移規則の宣言

遷移する値を {と }で囲んで与えることにより，SMVは集合の中から次の状態を

非決定的に決める．可能な全ての組合せの演算・引数で状態遷移を行うため，全遷

移系列を検査することができる．観測演算に関する変数の値は，次に実行する操作

演算を表すため， aciton等の初期状態も非決定的に与える必要がある．

以上の手続きにより，振舞仕様の遷移規則である等式から遷移関係 Rを取り出し，SMV

の遷移規則を生成する．SMVでは各変数の遷移規則はそれぞれ独立に記述し独立に遷移

規則が適用される．しかし操作演算名とその引数に対する条件式により，各変数で共通の
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操作演算・引数を適用することが保証される．また生成される規則は，各等式と 1対 1で

対応付けられている．等式が全ての場合について網羅的に記述されていれば，ここで得ら

れる遷移規則は全ての場合について網羅されている．振舞仕様が不完全で全ての場合を網

羅していない遷移規則の場合，SMVに夜検証を行うとエラーを報告し停止する．

等式の変換に関して，現在の実装では不十分な点がある．振舞仕様から SMV仕様に変

換するために，状態空間を有限化した．有限化した範囲内の状態から 1回遷移することに

より，範囲外の状態に遷移する可能性がある．現状ではこれらについて何ら対策を施して

いない．

この問題の回避策として 2種類考えられる．

1. 範囲外に遷移しないように条件式を加え，常に範囲内で遷移を繰り返す．

この方法の利点は，ほとんど仕様の修正を加えることなく実現できる点である．ま

た，変換後の仕様も単純である．次の状態への遷移があるにもかかわらず，遷移で

きないことため誤った結果を報告する可能性がある．ただし安全性の検証ではこの

問題は発生しない．

2. over : boolean という変数を加え，一つの変数でも範囲外に遷移したときは over を

TRUEにする．

現在の状態が指定した範囲内か範囲外かを常に overという変数で表す．overがTRUE

でない時のみ，通常の遷移を行う．デッドロックが発生しないこと (AG EX TRUE)

など重要な性質を調べる上で，前者と比べ正確な結果を返す．状態遷移の変換・安全

性の変換が複雑になることと，仕様自体も複雑になるという問題点がある．

範囲外に遷移するような仕様に対し，NuSMVでは範囲外に遷移するパスを発見した時

点で誤りを報告し停止する．Cadence SMVでは個々に遷移規則を評価し，範囲外に遷移

する場合はその変数を最小値にセットする．Cadence SMVの場合，本来到達不能の場合

であっても到達することが可能になってしまう．Cadence SMVを使用する場合は，この

点に気をつけて検証しなければならない．

4.2.4 初期値に対する変換

初期値は隠蔽ソート上の定数と，この定数に対する観測結果を定義する等式により与

えられる．初期値に対する変換は，操作演算に対する処理が無い遷移規則の変換とほぼ等

しい．異なる点は，遷移規則ならば全ての場合について遷移結果が与えられなければなら

ないが，全ての変数に対し初期値が与えられなくとも良い．初期状態は複数とることがで

き，初期値の場合，指定しない変数に対する初期値は任意の値である．
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1. 初期値に関する等式を，観測演算ごとに振り分ける．振り分けたグループごとに 2以

下の処理を行う．

2. 等式左辺の変数のソートを検査する．変数のソートが，NzNat, Zeroである場合，Nat

を使用するために，パターンマッチの条件式を生成する．パターンマッチの条件式

は変数 Pが NzNatの場合，P >= 1であり，Zeroの場合, P == 1である．変数が Nat,

Boolの時は TRUEが条件式となる．作成した条件式は 2で作成した条件式と and演

算で結ぶ．

3. 条件付等式であれば，if節を項の変換手続きを用いて SMV式に変換し，2の結果と

and演算で結ぶ．

4. 等式の右辺を項の変換手続きを用いて SMV式に変換する．

5. 3で得られた結果と，4で得られた結果を組にしてリストに追加．グループ内の残り

の等式に対して，2以下を行う．全て行った場合は次に進む．

6. 初期値が記述されていない変数は任意の値を初期値に持つことになる．このため，デ

フォルト値として変数の定義域の全て要素からなる集合を与え，任意のものが選ば

れるようにする．そのためにリストに < 1, {観測演算が取る全ての値の列挙 } >を追
加する．

7. <遷移条件,遷移後の値 >からなるリストを元に case文による遷移規則を生成する．

以上の手続きで，次ような初期値を決定する規則が得られる．

init(観測演算に対応する変数名) :=

case

オーダーソートの条件 & if節の条件 : 初期値 1;

オーダーソートの条件 & if節の条件 : 初期値 2;

オーダーソートの条件 & if節の条件 : 初期値 3;
...

...
...

オーダーソートの条件 & if節の条件 : 初期値 n;

1 : {観測演算が取る全ての値の列挙 }
esac;

図 4.11: 等式から変換した SMVの初期値の一般形

また観測演算がアリティに可視ソートを取る場合，遷移規則と同様に各変数に特化した

初期状態を同様の方法により求める．
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以上の処理で，仕様と制限情報を与えることにより対応する SMVの状態遷移機械が自

動的に得られる．

4.2.5 安全性に対する変換

安全性を記述するために CafeOBJのモジュールを 1つ定義する．

mod! SAFETY{
pr(BOOL)
op safety _ : Bool -> Bool .

}

図 4.12: SAFETYモジュール

安全性は，safetyから始まる左辺を持つ等式で記述される．

eq safety A = B .
ceq safety A = B if C .
ただし A, B, C はそれぞれ操作演算を含まない任意の Bool上の項

これらはそれぞれ次の様に変換される．

AG (A’ = B’)
AG (C’ -> (A’ = B’))
ただし A’, B’, C’ はそれぞれ A, B, Cに対応する SMV上の式

仕様に変数が現れた場合，それは複数の安全性を定義していることとなる．変数に対し

て，可能な全ての組合せを網羅的に生成する．

安全性に関する変換手続きをまとめる．

1. 等式の左辺が safetyから始まる等式を集める．各等式に対して 2以降を適用する．

2. 等式の左辺の項，右辺の項，if節の項をそれぞれ対応する SMV式に変換する．

3. 等式に現れる変数の名前と制限情報の組を作成する．

4. AG(左辺の項 =右辺の項)もしくは AG (if節の項 -> (左辺の項 =右辺の項))という

SMV式を作成する．

5. 4で作成した SMV式を 3で求めた制限情報に基づき，全てのパターンを生成する．

以上により安全性が生成され，状態遷移機械の変換と検証する性質の変換が終了する．
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4.3 変換の正当性

本研究で実装した仕様変換器C-TRASの変換処理の正当性として，SMVによって報告

された反例が元の振舞仕様でも反例であることを示す．

入力となる振舞仕様は，図4.6の構文に従い，4.2.1項で挙げた制約を満たす仕様とする．

ここで証明を簡単にするため，操作演算・観測演算のアリティは可視ソートを取らないと

いう条件を加える．これは制限情報により引数の取れる範囲を制限した振舞仕様と等価で

ある．

◦操作演算は引数を取ることにより無限個の操作演算が可能であったが，制限により有限
個の操作演算のみを使用する．操作演算の種類を限定した振舞仕様で反例が発見さ

れれば，その反例は明らかに操作演算の種類を限定しない振舞仕様でも反例である．

◦観測演算は引数を取ることにより無限個の変数を表現することが可能であったが，制
限により有限個の変数のみを使用する振舞仕様となる．有限個の変数に対する遷移

規則は，C-TRASの持つ制約として無視した変数に依存しない．このため各変数の

遷移規則は，元の振舞仕様で到達可能な状態から到達不能な状態へと遷移させるこ

とはない．また後述するが，有限個の変数に対する初期値は両仕様で一致する．

◦各演算のアリティにNatを取るとき，NzNatやZeroというサブソート上の変数を用い

ることができる．このような変数が現れる等式は，変数のソートをNatに置き換え，

条件式 cを次のように変更する．

変数 Pのソートが NzNatである場合 : P >= 1 and c

変数 Pのソートが Zeroである場合 : P == 0 and c

以上の理由により，操作演算・観測演算のアリティに可視ソートを取らない仕様に対し

て証明を行うことで，操作演算・観測演算のアリティに可視ソートを取る仕様でも同様に

証明される．

操作演算・観測演算のアリティに可視ソートを取らない振舞仕様SBは次のような構成

であり，一般に図4.13に示すように記述される．

• 隠蔽ソートH

• 可視ソート Bool,Nat, NzNat, Zero

• n個の観測演算 obsi (i = 1 .. n)

bop obsi : H -> Vi .

可視ソート Vi ∈ {Bool,Nat, NzNat,Zero}をコアリティにとる．
• m個の操作演算 act j ( j = 1 .. m)
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bop act j : H -> H .

• 遷移規則を与える等式．
ceq obsi(act j(h)) = vT i j if ci j .
ceq obsi(act j(h)) = vFi j if not ci j .

∀i(1 ≤ i ≤ n) ∀ j(1 ≤ j ≤ m) に対して，∃h ∈ Hで ci jが満たされる時に，obsi(act j(h))

の値は vT i jと等しい．同様に，ci jが満たされない時の obsi(act j(h))の値は vFi jと等し

い．ここで，vT i j, vFi j, ci jは，操作演算を含まない任意の項である．条件無し等式は

ci j が trueの場合と等しい．

また各等式は，条件 ci jが成り立つ場合，成り立たない場合に分けて記述しているが，

条件分けは以下の条件を満たす任意のものが可能である．

1. 全ての場合について観測演算の値が定義されること．

2. 1つの状態に対して異なる観測結果を二重に定義しないこと．

• 初期状態を与える定数．
op init : -> H .

• 初期状態を定義する等式．
ceq obsi(init) = vi0 if ci0 .

∀i(1 ≤ i ≤ n)に対して，ci0が満たされる時，obsi(init)の値は vi0と等しい．全ての等

式で観測結果が定義されない時は，任意の値を許すことになる．ここで vi0, ci0は操

作演算，観測演算を含まない任意の項である．また ci0は命題であるため，初期状態

に対する等式は各観測演算に対し１つあれば十分である．以下，初期値に対する等

式は各観測演算に付き一つだけあるものとする．

• 安全性を定義する等式．
ceq safety P = vp if cp .

安全性を定義する P, vp, cp は操作演算を含まない任意の等式である．

振舞仕様SBと制限情報から，C-TRASを用いて SMV仕様に変換する．変換した SMV

仕様は図4.14のようになる．振舞仕様で P, c, vで表された項は，4.2.3項の項の変換で説明

した方法により，それらと等価な SMV式 P′, c′, v′ へと変換される．ソート V から SMV

上の型V ′への変換は，制限情報と表4.3の変換規則により変換される．この変換処理を実

装した関数 toSMV :振舞仕様での項 -> SMVの式．を用いて表すと，
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mod! SAFETY{
pr(BOOL)
op safety _ : Bool -> Bool .

}
mod* SB {
pr(NAT + BOOL + SAFETY)
*[ H ]*
bop obs1 : H -> V1 .
bop obs2 : H -> V2 .

...
bop obsn : H -> Vn .

bop act1 : H -> H .
bop act2 : H -> H .

...
bop actm : H -> H .
op init : -> H .

-- 遷移規則
var h : H
ceq obs1(act1(h)) = vT11 if c11 .
ceq obs1(act1(h)) = vF11 if not c11 .
ceq obs1(act2(h)) = vT12 if c12 .
ceq obs1(act2(h)) = vF12 if not c12 .

...
ceq obs1(actm(h)) = vT1m if c1m .
ceq obs1(actm(h)) = vF1m if not c1m .

...

ceq obsn(act1(h)) = vTn1 if cn1 .
ceq obsn(act1(h)) = vFn1 if not cn1 .
ceq obsn(act2(h)) = vTn2 if cn2 .
ceq obsn(act2(h)) = vFn2 if not cn2 .

...
ceq obsn(actm(h)) = vTnm if cnm .
ceq obsn(actm(h)) = vFnm if not cnm .

-- 初期値
ceq obs1(init) = v10 if c10 .
ceq obs2(init) = v20 if c20 .

...
ceq obsn(init) = vn0 if cn0 .

-- 安全性
ceq safety P = vp if cp .

}

図 4.13: 入力となる振舞仕様
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MODULE main
VAR

obs1 : V ′1;
obs2 : V ′2;

...
obsn : V ′n;
action : {act1, act2, ... , actm};

ASSIGN
init( action) := {act1, act2, ... , actm};
next( action) := {act1, act2, ... , actm};
-- 遷移規則
next(obs1) := case

action = act1 & c′11 : v′T11;
action = act1 & !(c′11) : v′F11;
action = act2 & c′12 : v′T12;
action = act2 & !(c′12) : v′F12;

...
action = actm & c′1m : v′T1m;
action = actm & !(c′1m) : v′F1m;

esac;
...
next(obsn) := case

action = act1 & c′n1 : v′Tn1;
action = act1 & !(c′n1) : v′Fn1;
action = act2 & c′n2 : v′Tn2;
action = act2 & !(c′n2) : v′Fn2;

...
action = actm & c′nm : v′Tnm;
action = actm & !(c′nm) : v′Fnm;

esac;

-- 初期状態
init(obs1) := case

c′10 : v′10;
1 : { V ′1 に含まれる全ての値 };

esac;
...

init(obsn) := case
c′n0 : v′n0;
1 : { V ′n に含まれる全ての値 };

esac;

-- 安全性
SPEC AG c′ -> (P′p = v′p)

図 4.14: 入力となる振舞仕様と制限情報より変換した SMV仕様
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toSMV(ci j) ≡ c′i j toSMV(cp) ≡ c′p toSMV(ci0) ≡ c′i0
toSMV(vT i j) ≡ v′T i j toSMV(vp) ≡ v′p toSMV(vi0) ≡ v′i0
toSMV(vFi j) ≡ v′Fi j toSMV(P) ≡ P′ toSMV(Vi) ≡ V ′i

ただし演算 ≡の定義は次のように与えられる．SMV式上の演算 =

を用い，定数項 Tc に対して，toSMV(Tc) = T ′c ⇔ toSMV(Tc) ≡ T ′c
である．また，n個の変数・観測演算を含む項 T と SMV式 T ′ が

toSMV(T) ≡ T ′ ⇔∀ i(1 ≤ i ≤ n)に対し，その引数となる項 argiとそ

れに対応する SMV式 arg′i が toSMV(argi) ≡ arg′i である時に，

toSMV(T (arg1, arg2, . . . , argn)) ≡ T ′(arg′1, arg′2, . . . , arg′n)

であることをいう．

である．また振舞仕様での観測演算名 obsi・操作演算名 act jは，SMV仕様でも変数名，列

挙型の名前として使用する．

図4.14の振舞仕様に対しモデル検査を行った結果，前提より安全性に対し表4.5に示す

長さ kの反例が報告される．aiは反例の遷移系列の i番目の状態での actionの値であり，
∀i(1 ≤ i ≤ k)に対し，ai ∈ {act j | 1 ≤ j ≤ m}である．また同様に oj,iは反例の遷移系列の i

番目の状態での obsjの観測結果であり，∀i(1 ≤ i ≤ k) ∀ j(1 ≤ j ≤ n)に対し，oj,i ∈ {V ′jに含
まれる全ての値 }である．

表 4.5: C-TRASにより変換した振舞仕様に対するモデル検査結果の反例

1 2 . . . i i + 1 . . . k

action a1 a2 . . . ai ai+1 . . . ak

obs1 o1,1 o1,2 . . . o1,i o1,i+1 . . . o1,k

obs2 o2,1 o2,2 . . . o2,i o2,i+1 . . . o2,k
...

...
...

...
...

. . .
...

obsn on,1 on,2 . . . on,i on,i+1 . . . on,k

SMVで発見された反例が，振舞仕様 SBでも反例となっていることを示すために，以

下の 2点を証明する．

1. 反例で示された遷移系列が，元の振舞仕様でも同順で操作演算を適用することによ

り，同様の遷移系列が得られること．
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2. 反例で示された最後の状態に対し，CafeOBJによる検証で安全性を満たさないこと

が示されること．

証明．

まず遷移系列の初期状態が，振舞仕様 SB の初期状態のひとつであることを示す．

SMVの初期値に関する条件式は２つに場合わけされる．

• c′i0 が FALSEである．c′i0と等価な振舞仕様の項 ci0も falseであり，obsi(init)は

Vi上の任意の項を取ることができる．このため，ただちに obsiの初期値 oi,1は振

舞仕様SBでも観測しうる値である．

• c′i0 がTRUEであり，oi,1 = v′i0 である．c′i0がTRUEであることから，振舞仕様SB

でも ci0の値は trueとなる．よって，振舞仕様SBでは，初期状態に対する obsiに

よる観測結果は vi0となる．toSMV(vi0) ≡ v′i0より，oi,1は振舞仕様SBでもとりう

る値である．

それぞれの場合について，変数 obsiの oi,1の値が，振舞仕様の初期状態に対する obsi

の観測結果と一致する．これは ∀i(1 ≤ i ≤ n)に対し成り立つため，SMVが挙げたの反

例の初期状態と，振舞仕様SBの初期状態は等しい．

次に，SMVが挙げた反例の i番目の状態に振舞仕様でも到達可能であると仮定し，

i+1番目の状態に振舞仕様で到達可能であることを示す．振舞仕様SBに対して前提よ

り，∃hi ∈ H が存在し，∀ j(1 ≤ j ≤ n) obsj(hi) = oj,i である．

まず，操作演算は常に任意のものを選択することができるため，i+1番目において，

ai+1は選択することができる．

i番目の状態から遷移した i+1番目の状態でとる obsjの値を求める．反例の i番目

の状態において，反例での actionの値は ∃x(1 ≤ x ≤ m) ai = actxである．obsjに関す

る遷移規則のうち， action = actxの時に適用できる規則は２つある．

action = actx & c′jx : v′T jx;

action = actx & !(c′jx) : v′F jx;

i番目の状態において c′jxを満たすならば v′T jxが選択され，満たさないならば v′F jxが

SMVによって選択される．この状況において振舞仕様SBで適用される等式は，左辺

が obsj(actx(h))である等式であり，以下の２つが宣言されている．

ceq obsj(actx(h)) = vT jx if c jx .
ceq obsj(actx(h)) = vF jx if not c jx .

明らかに，toSMV(c jx) ≡ c′jx，toSMV(vT jx) ≡ v′T jx，toSMV(vF jx) ≡ v′F jx である．また

双方の i番目の状態に対する観測結果は前提より等しいため，SMVの反例の i番目の
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状態における c′jx の値と，振舞仕様 SBの hi の状態に対する c jx の値は一致する．同

様に，vT jx と v′T jx，vF jx と v′F jxの値も一致することが言える．このため，i+1番目の

状態において obsj の値は両仕様で等しい．同様の理由により，∀j(1 ≤ j ≤ r) に対し，

toSMV(obsj(actx(hi)))と SMV上の変数 obsj の値は等しい．

ここでは２つの遷移規則があると仮定し議論を進めたが，より適切には次のように

r個の遷移規則があるとする．

...
ceq obsj(actx(h)) = v1

jx if c1
jx .

ceq obsj(actx(h)) = v2
jx if c2

jx .
...

ceq obsj(actx(h)) = vr
jx if cr

jx .
...

これらの等式に対し，それと等価な SMVの遷移規則が次のように生成される．

...
action = actx & c′1jx : v′1jx;
action = actx & c′2jx : v′2jx;

...
action = actx & c′rjx : v′rjx;

...

また振舞仕様の項から SMV式の生成方法が，意味的に等しい式を生成するため
∀� (1 ≤ � ≤ r) に対し，toSMV(c�i j) ≡ c′�i j, toSMV(v�i j) ≡ v′�i j である．このため，SMVで

の変数の値と，振舞仕様での観測結果が一致する状態では，それぞれの式のとる値は

等しい．よって，toSMV(obsj(actx(hi)))と SMV上の変数 obsjの値は等しい．よって
∀j(1 ≤ j ≤ r)に対しても同様のことが言えるため，任意の場合わけの遷移規則につい

ても i番目の状態が等しいときに，等しい操作演算を行うと等しい状態に遷移する．

以上により，SMVによって得られた反例が示す状態遷移系列は，振舞仕様でも同

様に遷移することが示された．よって初期状態から反例が得られた状態まで振舞仕様

においても到達することが示された．

次に反例の最終状態に対して，CafeOBJにより検証を行った結果，安全性を満たさ

ないことが証明されることを示す．

SMVが安全性 AG(c′p -> (P′ = v′p))に対して反例を挙げたことから，反例の k番目

の状態は c′p -> (P′ = v′p)を満たさない．toSMV(P) ≡ P′, toSMV(cp) ≡ c′p, toSMV(vp) ≡
v′p であり，反例の k番目の状態と等しい状態 hk ∈ Hが存在する．よって，CafeOBJに

より安全性 cp -> (P = vp)の項を状態 hkで簡約すると falseが得られる．
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証明了．

CafeOBJでは，ある遷移規則が適用可能かどうかや遷移後どのような状態に遷移する

かを簡約により計算する．CafeOBJは項の簡約が適用可能な場所を探すために，まず部分

項と等式の左辺がパターンマッチングを行い，一致する個所を探す．次に等式に条件があ

る場合，部分項が等式の条件を満たすかどうか，if節の項を簡約をすることで検査する．

条件を満たす場合，もしくは条件が無い場合，等式の左辺へと簡約が行われる．簡約順序

によらず得られる結果が常に同一となる性質を合流性といい，簡約が必ず停止する性質を

停止性という．この 2つの性質を満たす仕様を完備な仕様という．BOOL, NATモジュー

ル上で定義されている演算による項は，完備である事が分かっている．このため，簡約可

能な等式が複数ある場合でも，適用順序は結果に影響しない．

SMV仕様では，最小の動作ステップは 1回の状態遷移である．図4.10で示しように，遷

移を行うために，振舞仕様での操作演算名の等価性と，サブソート関係を満たすかどうか

の検査を行う．これは，部分項と等式の左辺の一致を検査するパターンマッチの処理に相

当する．次に条件付き等式の場合，条件式を満たすかどうか計算する．SMVによる条件

式の計算は，if節の項を繰り返し簡約することに対応する．またその時の計算順序は，最

左最内戦略に基づく簡約と等しい1．図4.9の例では，SMVは <，state(S,P)，=，andの順

に計算を行う．実際のCafeOBJの簡約順とSMVの計算順は異なる可能性があるが，合流

性により条件式の評価は常に等しい結果が得られることが保証される．

このため抽象データ型が完備である仕様に対して，範囲外に遷移する場合を除き，制

限した振舞仕様上で可能な状態の遷移系列と SMV仕様上で可能な状態の遷移系列は一致

する．

4.4 CafeOBJ仕様変換器C-TRASを用いた検査法

図4.15に両検査器を用いた検証のワークフローを示す．まずはじめに振舞仕様を記述す

る．記述した振舞仕様に対して制限情報を与え，C-TRASにより仕様を変換することでモ

デル検査を行う．

•モデル検査による検証
モデル検査結果に対する解釈は次のようになる．

• 反例が発見された場合，それは元の振舞仕様にも誤りが存在する．反例より誤
りに至る状態遷移系列が分かる．

1FALSE & Xや TRUE | Xのように途中で式全体の値が決まり，最内ではない場合もある．このような場合であっても合流性によ
り等価である．
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図 4.15: C-TRASを用いた検査法のフロー図
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1)仕様中の軽微な誤りの場合，反例より容易に仕様が修正できる．修正後，再び

も出る検査を行う．

2)仕様中の重大な誤りの場合，反例よりその原因を特定し仕様の修正を試みる．

この作業は困難であり，誤りを修正した仕様を作成できないかもしれない．

3)実現不能な問題をとこうとしている場合．仕様の修正を繰り返しても，反例を

取り除くことはできない．

1, 2の場合，反例より仕様の修正が容易になる．反例が自動で得られることか

ら，証明論敵手法に比べ早期に誤りを発見し，修正することができる．

• 反例が発見されない場合，その原因は二つ考えられる．
1)制限によって切り捨てた状態遷移機械に反例が含まれている．

2)振舞仕様に誤りが存在しないため，モデル検査で反例が得られない．

制限によって得られたSMV仕様では誤りが無いことを示すことはできない．こ

のためより強い確信を得たい場合は，制限を緩め再びモデル検査を行う．十分

な確信が得られた時点で，CafeOBJ検証器による検証に切り替える．

• CafeOBJ検査器による検証

無限状態に対する証明はモデル検査器では直接行う事ができない．このためCafeOBJ

を用いて検証を行う．証明論的手法による検証は，公理と仕様から証明できること

は限られており，多くの場合検証の途中で定理を追加する必要がある．

定理を追加するためには，その定理が成り立つことを振舞仕様上で成り立つこと

を証明しなければならない．この作業は容易ではなく，検証者の能力に大きく依存

する．しかしモデル検査によって定理の証明を支援することができる．定理の候補

をモデル検査で検証することにより，誤りのある定理候補の証明を試みる事が無く

なる．定理を証明するために別の定理が必要になることもあり，モデル検査によっ

て候補を絞って検証できることは能率的な検証に大きく貢献する．

振舞仕様に対しモデル検査技術を適用することは，制限情報を与えること以外，自動で

行う事ができる．また誤りがある場合に反例を示すことができる点で CafeOBJによる検

証を支援することができる．

両者を併用して検証を行うことにより，誤りの発見と仕様の修正・検証を機械と人で分

担し，検証を能率良く行う事が期待される．
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第 5章

例題

本章ではいくつかの例題に対し C-TRASを利用してモデル検査を行う事で，事前検査

の有効性を確かめる．

5.1 相互排他問題

相互排他問題として Loadと Storeに基づく方法，Test & Setに基づく方法，Petersonの

アルゴリズムを取り上げる．

5.1.1 Loadと Storeに基づく相互排他システム

Loadと Storeに基づく相互排他システムは，ある変数の値を読み，値がある条件検査

し (test)，条件を満たす時は次に値の変更をする (set)．testと setのそれぞれの命令は，２

つの演算に分けることができない不可分な命令であるとする．このような命令をを原始的

(atomic)な操作という．

0: < Local な処理 >
↓ rem

1: < 待機状態 >
↓ test
資源はロックされていない 2へ．資源はロックされている 1へ．

2: < 資源の獲得動作 >
↓ set
共有資源をロックし，3へ．

3: < Critical Section>
↓ leave

Localな処理へ戻る 0へ．

図 5.1: Loadと Storeに基づく相互排他システムの各プロセスの動作

54



5.1. 相互排他問題

図5.1に示したプロセスは，0～3の 4状態を持ち，共有資源がロックされている状態と

されていない状態で 2つの状態持つ．このためプロセス数を nとすると単純に計算して，

可能な状態数は 2× 4n個である．当然 nが非常に大きくなれば，実質無限となる．各プロ

セスは，状態 0では自分の持つ計算資源でできる処理を行う．他の共有資源が必要になっ

た時点で remを行い，共有資源獲得待ち状態に遷移する．testを行い，誰も資源を獲得し

ていない状態であったら，次に setを行い資源をロックし，クリティカルセクションへ遷

移する．クリティカルセクションを抜ける時は leaveを行い，共有資源を解放して状態 0

に戻る．この動作を全てのプロセスが繰り返し行う．プロセスの実行権は，プロセスが 0,

1, 2, 3の各状態にいる時インタリーブによって他プロセスに実行権を移すことができる．

この時のスケジューリングは任意のものを考える．

図5.2の振舞仕様に対し，2プロセスに制限して C-TRASにより SMV仕様に変換した

(図5.3)．状態数は 2 × 42 = 32個1と非常に少ない場合について検証する．

図5.3の SMV仕様に対し，Cadence SMVでモデル検査を行った．その結果，表5.1のよ

うな反例が得られた．

表 5.1: Loadと Storeに基づく相互排他システムに対するモデル検査結果

1 2 3 4 5 6 7

action rem test rem test set set leave

nat0 1 1 0 0 1 0 0

lock FALSE FALSE FALSE FALSE FALSE TRUE TRUE

st[0] 0 0 0 1 2 2 3

st[1] 0 1 2 2 2 3 3

表5.1は縦軸に変数，横軸に時間軸を取った票である．1の列が初期状態で，7の列が反

例が得られた状態である．振舞仕様では lock, st[0], st[1]の 3変数の組で状態が表される

が，SMVでは次に実行する操作演算とその引数 action, nat0が状態変数に追加される．

各列の action, nat0は次に実行される操作演算とその引数なので注意して読んでいただ

きたい．

この反例は，AG((st[0] = 3 & st[1] = 3) ->(0 = 1)) = TRUEに対する反例であ

る．この反例は，最も少ない遷移回数で現れる反例の一つとなっており，反例の理解を容

易にする．Cadence SMVでは，反例が得られた時点で処理を打ち切るので反例を示さな

いが，実際には AG ((st[1] = 3 & st[0] = 3) ->(1 = 0)) = TRUEの安全性につい

1SMV 仕様に変換すると 2 × 42 × 4 × 2 = 256状態になる．
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mod! SAFETY{
pr(BOOL)
op safety _ : Bool -> Bool {prec: 100}

}
mod* TestOrSet {
pr(NAT + SAFETY)
*[Mutex]*

-- observations
bop lock : Mutex -> Bool .
bop st : Mutex Nat -> Nat . ** limit * 2 -> 4

-- actions
bop rem : Mutex Nat -> Mutex . ** limit * 2 -> *
bop test : Mutex Nat -> Mutex . ** limit * 2 -> *
bop set : Mutex Nat -> Mutex . ** limit * 2 -> *
bop leave : Mutex Nat -> Mutex . ** limit * 2 -> *

-- initial state
op ini : -> Mutex

-- CafeOBJ variables
var S : Mutex
vars I J : Nat

-- for rem
eq lock(rem(S,I)) = lock(S) .
ceq st(rem(S,I),J) = 1 if I == J and st(S,I) == 0 .
ceq st(rem(S,I),J) = st(S,J) if not(I == J and st(S,I) == 0) .

-- for test
eq lock(test(S,I)) = lock(S) .
ceq st(test(S,I),J) = 2 if I == J and st(S,I) == 1 and not lock(S) .
ceq st(test(S,I),J) = st(S,J) if not(I == J and st(S,I) == 1 and not lock(S)) .

-- for set
ceq lock(set(S,I)) = true if st(S,I) == 2 .
ceq lock(set(S,I)) = lock(S) if not(st(S,I) == 2) .
ceq st(set(S,I),J) = 3 if I == J and st(S,I) == 2 .
ceq st(set(S,I),J) = st(S,J) if not(I == J and st(S,I) == 2) .

-- for leave
ceq lock(leave(S,I)) = false if st(S,I) == 3 .
ceq lock(leave(S,I)) = lock(S) if not(st(S,I) == 3) .
ceq st(leave(S,I),J) = 0 if I == J and st(S,I) == 3 .
ceq st(leave(S,I),J) = st(S,J) if not(I == J and st(S,I) == 3) .

-- initial state
eq st(ini,I) = 0 .
eq lock(ini) = false .

-- safety property
eq safety (st(S,I) == 3 and st(S,J) == 3) implies I == J = true .

}

図 5.2: Loadと Storeに基づく相互排他システムに対する振舞仕様
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MODULE main

VAR
st : array 0 .. 1 of 0 .. 3;
lock : boolean;
_nat0 : 0 .. 1;
__action : {rem, test, set, leave};

ASSIGN
init(st[0]) := 0;
init(st[2]) := 0;
init(lock) := FALSE;

next(lock) :=
case
__action = leave & !st[_nat0] = 3 : lock;
__action = leave & st[_nat0] = 3 : FALSE;
__action = set & !st[_nat0] = 2 : lock;
__action = set & st[_nat0] = 2 : TRUE;
__action = test : lock;
__action = rem : lock;

esac;

next(st[0]) :=
case
__action = leave & !(_nat0 = 0 & st[_nat0] = 3) : st[0];
__action = leave & _nat0 = 0 & st[_nat0] = 3 : 0;
__action = set & !(_nat0 = 0 & st[_nat0] = 2) : st[0];
__action = set & _nat0 = 0 & st[_nat0] = 2 : 3;
__action = test & !(_nat0 = 0 & st[_nat0] = 1 & !lock) : st[0];
__action = test & _nat0 = 0 & st[_nat0] = 1 & !lock : 2;
__action = rem & !(_nat0 = 0 & st[_nat0] = 0) : st[0];
__action = rem & _nat0 = 0 & st[_nat0] = 0 : 1;

esac;

next(st[1]) :=
case
__action = leave & !(_nat0 = 1 & st[_nat0] = 3) : st[1];
__action = leave & _nat0 = 1 & st[_nat0] = 3 : 0;
__action = set & !(_nat0 = 1 & st[_nat0] = 2) : st[1];
__action = set & _nat0 = 1 & st[_nat0] = 2 : 3;
__action = test & !(_nat0 = 1 & st[_nat0] = 1 & !lock) : st[1];
__action = test & _nat0 = 1 & st[_nat0] = 1 & !lock : 2;
__action = rem & !(_nat0 = 1 & st[_nat0] = 0) : st[1];
__action = rem & _nat0 = 1 & st[_nat0] = 0 : 1;

esac;

init(_nat0) := {0, 1};
next(_nat0) := {0, 1};
init(__action) := {rem, test, set, leave};
next(__action) := {rem, test, set, leave};

SPEC AG ((st[0] = 3 & st[0] = 3) -> (0 = 0)) = TRUE
SPEC AG ((st[0] = 3 & st[1] = 3) -> (0 = 1)) = TRUE
SPEC AG ((st[1] = 3 & st[0] = 3) -> (1 = 0)) = TRUE
SPEC AG ((st[1] = 3 & st[1] = 3) -> (1 = 1)) = TRUE

図 5.3: Loadと Storeに基づく相互排他システムの SMV仕様
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ても反例が得られる2．

では表5.1に示した反例が，本当に反例となっているかCafeOBJで確かめる．図5.4に反

例を確かめる proofスコアを示す．

open TestOrSet │ open TestOrSet
red lock(ini) == false . │ op a5 : -> Mutex .
red st(ini,0) == 0 . │ eq lock(a5) = false .
red st(ini,1) == 0 . │ eq st(a5,0) = 2 .
close . │ eq st(a5,1) = 2 .

│ red lock(set(a5,1)) == false .
open TestOrSet │ red st(set(a5,1),0) == 2 .
red lock(rem(ini,1)) == false . │ red st(set(a5,1),1) == 3 .
red st(rem(ini,1),0) == 0 . │ close .
red st(rem(ini,1),1) == 1 . │
close . │ open TestOrSet

│ op a6 : -> Mutex .
open TestOrSet │ eq lock(a6) = true .
op a2 : -> Mutex . │ eq st(a6,0) = 2 .
eq lock(a2) = false . │ eq st(a6,1) = 3 .
eq st(a2,0) = 0 . │ red lock(set(a6,0)) == true .
eq st(a2,1) = 1 . │ red st(set(a6,0),0) == 3 .
red lock(test(a2,1)) == false . │ red st(set(a6,0),1) == 3 .
red st(test(a2,1),0) == 0 . │ close .
red st(test(a2,1),1) == 2 . │
close . │ open TestOrSet

│ op a7 : -> Mutex .
open TestOrSet │ eq lock(a7) = true .
op a3 : -> Mutex . │ eq st(a7,0) = 3 .
eq lock(a3) = false . │ eq st(a7,1) = 3 .
eq st(a3,0) = 0 . │ red ((st(a7,0) == 3 and st(a7,1) == 3)
eq st(a3,1) = 2 . │ implies 0 == 1) == true .
red lock(rem(a3,0)) == false . │ close .
red st(rem(a3,0),0) == 1 . │
red st(rem(a3,0),1) == 2 . │
close . │

│
open TestOrSet │
op a4 : -> Mutex . │
eq lock(a4) = false . │
eq st(a4,0) = 1 . │
eq st(a4,1) = 2 . │
red lock(test(a4,0)) == false . │
red st(test(a4,0),0) == 2 . │
red st(test(a4,0),1) == 2 . │
close . │

図 5.4: Loadと Storeに基づく相互排他システムの反例に対する CafeOBJでの検証

proofスコアは，観測結果と反例の lock, st[0], st[1]に示す値が一致するか，初期状態か

らはじめ，それぞれの状態に表に示す操作演算を実行した結果，次の状態でも成り立つか

検査する．状態 7まで順に検査し全て trueならば状態 7まで確かに到達する経路がある

ことがわかる．また状態 7において安全性を検証し，安全性が偽となり満たさないことを
2配列中の変数を展開することで，NuSMV でも検証可能．
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確認する．実際に CafeOBJで実行した結果，最後の安全性以外全て trueが返り，安全性

は falseが得られた．これにより，初期状態から 7の状態までの遷移系列は確かに存在し，

7の状態は安全性に対する反例であることが分かった．

Loadと Storeに基づく図5.1のプロセス動作では，相互排他を保障できないことがわかっ

た．反例に対し十分検討を加えると，プロセス１が testに成功し，次に setを行う前にプ

ロセスの実行権が移り，プロセス 0が状態 2まで遷移していることがわかる．状態２では，

値をセットした無条件にクリティカルセクションに入るため，５の状態に到達することが

問題であることがわかる．testを行ってから， setを行うまでを一つの原始的な演算とす

ると，この反例が現れないように思われる．

5.1.2 Test & Setに基づく相互排他

Loadと Storeに基づく相互排他システムの反例に対する知見から，testと setを一つの

原始的な演算 testandset として行うように変更する．Loadと Store命令は CPUで原始的

な演算として扱われている．Test & Setは，SparcプロセッサにおいてCPU上に実際に実

装されている命令であり，Sparcプロセッサにおいても原始的な演算として機能する．

0: < Local な処理 >
↓ rem

1: < 待機状態 >
↓ test&set
資源を獲得できた場合 2へ．獲得できない場合 1で待機

2: < Critical Section>
↓ leave

Localな処理へ戻る

図 5.5: Test & Setに基づく相互排他システムの各プロセスの動作

図5.5の動作をするプロセスで，Loadと Storeに基づく相互排他システムと同じように

振舞仕様を記述した (図5.6)．操作演算 testと setの替わりに testandsetを追加した．これ

により各プロセスの状態数は 0, 1, 2の３状態となる．

図5.5を元に記述した振舞仕様を図5.6に示す．操作演算 rem, testandset, leaveによりプロ

セスが遷移し，観測演算 state, lockで状態を観測する．プロセスの状態はアルゴリズム中

に記述した 0, 1, 2と stateで観測されるプロセスの状態 0, 1, 2は直接対応する．安全性は，

クリティカルセクションである状態 2に異なる 2つのプロセスはいないことを記述した．

この仕様を C-TRASに与え，SMV仕様に変換したものを図5.7に示す．

有限化により，プロセス数は 8個に制限した．このため，状態空間は 2 × 38 = 13122状
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mod! SAFETY{
pr(BOOL)
op safety _ : Bool -> Bool {prec: 100}

}
mod* TestAndSet {
pr(NAT + SAFETY)
*[Sys]*

-- observations
bop lock : Sys -> Bool .
bop st : Sys Nat -> Nat . ** limit * 8 -> 3

-- actions
bop rem : Sys Nat -> Sys . ** limit * 8 -> *
bop testandset : Sys Nat -> Sys . ** limit * 8 -> *
bop leave : Sys Nat -> Sys . ** limit * 8 -> *

-- initial state
op ini : -> Sys

-- CafeOBJ variables
var S : Sys
vars I J : Nat

-- for rem
eq lock(rem(S,I)) = lock(S) .
ceq st(rem(S,I),J) = 1 if I == J and st(S,I) == 0 .
ceq st(rem(S,I),J) = st(S,J) if not(I == J and st(S,I) == 0) .

-- for testandset
ceq lock(testandset(S,I)) = true if st(S,I) == 1 and not lock(S) .
ceq lock(testandset(S,I)) = lock(S) if not(st(S,I) == 1 and not lock(S)) .
ceq st(testandset(S,I),J) = 2 if I == J and st(S,I) == 1 and not lock(S) .
ceq st(testandset(S,I),J) = st(S,J) if not(I == J and st(S,I) == 1 and not lock(S)) .

-- for leave
ceq lock(leave(S,I)) = false if st(S,I) == 2 .
ceq lock(leave(S,I)) = lock(S) if not(st(S,I) == 2) .
ceq st(leave(S,I),J) = 0 if I == J and st(S,I) == 2 .
ceq st(leave(S,I),J) = st(S,J) if not(I == J and st(S,I) == 2) .

-- initial state
eq st(ini,I) = 0 .
eq lock(ini) = false .

-- safety property
eq safety (st(S,I) == 2 and st(S,J) == 2) implies (I == J) = true .

}

図 5.6: Test & Setに基づく相互排他システムの振舞仕様
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MODULE main

VAR
st : array 0 .. 7 of 0 .. 2;
lock : boolean;
_nat0 : 0 .. 7;
__action : rem, testandset, leave;

ASSIGN
init(st[0]) := 0;

...
init(st[7]) := 0;
init(lock) := FALSE;

next(lock) :=
case

__action = leave & !st[_nat0] = 2 : lock;
__action = leave & st[_nat0] = 2 : FALSE;
__action = testandset & !(st[_nat0] = 1 & !lock) : lock;
__action = testandset & st[_nat0] = 1 & !lock : TRUE;
__action = rem : lock;

esac;

next(st[0]) :=
case

__action = leave & !(_nat0 = 0 & st[_nat0] = 2) : st[0];
__action = leave & _nat0 = 0 & st[_nat0] = 2 : 0;
__action = testandset & !(_nat0 = 0 & st[_nat0] = 1 & !lock) : st[0];
__action = testandset & _nat0 = 0 & st[_nat0] = 1 & !lock : 2;
__action = rem & !(_nat0 = 0 & st[_nat0] = 0) : st[0];
__action = rem & _nat0 = 0 & st[_nat0] = 0 : 1;

esac;

...

next(st[7]) :=
case

__action = leave & !(_nat0 = 7 & st[_nat0] = 2) : st[7];
__action = leave & _nat0 = 7 & st[_nat0] = 2 : 0;
__action = testandset & !(_nat0 = 7 & st[_nat0] = 1 & !lock) : st[7];
__action = testandset & _nat0 = 7 & st[_nat0] = 1 & !lock : 2;
__action = rem & !(_nat0 = 7 & st[_nat0] = 0) : st[7];
__action = rem & _nat0 = 7 & st[_nat0] = 0 : 1;

esac;

init(_nat0) := 0, 1, 2, 3, 4, 5, 6, 7;
next(_nat0) := 0, 1, 2, 3, 4, 5, 6, 7;

init(__action) := rem, testandset, leave;
next(__action) := rem, testandset, leave;

SPEC AG ((st[0] = 2 & st[0] = 2) -> (0 = 0)) = TRUE
SPEC AG ((st[0] = 2 & st[1] = 2) -> (0 = 1)) = TRUE

...
SPEC AG ((st[7] = 2 & st[7] = 2) -> (7 = 7)) = TRUE

図 5.7: Test & Setに基づく相互排他システムの SMV仕様
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態に制限される．また，安全性は 8 × 8 = 64個生成された3．この仕様に対して Cadence

SMVでモデル検査を行った結果，64個の安全性に対してモデル検査を行った．検査の結

果，全ての安全性に対して trueという結果が得られた．これにより 8プロセスまでは相

互排他を保存し，同時に共有資源を獲得しないことが分かった．ただし，これが任意の

プロセス数で成り立つかどうかについては分からない．そのためには，振舞仕様に対し

CafeOBJで検証をする必要がある．しかし，Load と Storeに基づく相互排他システムの

場合とは異なり，モデル検査により反例が得られなかった．モデル検査を用いることで，

Loadと Storeに基づく相互排他システムの安全性を示そうとする労力を省くことができ

た．また反例から仕様修正のヒントを得て，モデル検査では用意には反例を見つけること

ができない相互排他システムを設計することができた．

次に，Petersonのアルゴリズムを取り上げる．

5.1.3 Petersonのアルゴリズム

Petersonのアルゴリズムでの各プロセスの動作を簡単に表すと図5.8の 0から 4の動作に

なる．またフローチャートで表したものを図5.9に示す．プログラムリスト左の 0～4の数

字と，フローチャートの各状態中の 0～4の数字はそれぞれ対応している．

0: flag[i] := true
1: turn := i

while(
2: flag[˜i] and
3: turn = i)
<Critical Section>

4: flag[i] := false

ただし i : {0,1}
flag[i] : {true, false}
˜0 = 1, ˜1 = 0

とする．

図 5.8: Petersonのアルゴリズム

364個中 8 個は，状態遷移機械によらず恒真である．
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図 5.9: 各プロセスの動作

この仕様で登場するものには，２つのプロセスと１つの共有資源がある．また相互排他

を実現するために共有変数である turnと，各プロセスに一つずつ flagがある．

初期状態では，２つのプロセスは 0の命令の実行前の状態であり，turnは 0に設定され

ているとする．プロセスが 0の状態にいる時は共有資源を必用としない処理を行っている

状態に相当する．プロセスが共有資源を使用したいときは，0)自分のフラグをセットす

る．1)共有変数 turnの値を自分のプロセス IDにセットする．という二つの操作を行う．

ここまでを処理を行うと，共有資源の獲得待ちの状態になる．他プロセスが共有資源を獲

得しようとしていない時は，2)の条件から直ちに Critical Sectionに入ることができる．2

つのプロセスが同時に Critical Sectionに入ろうとした時は，3)の処理により先に turnを

設定したプロセスがCritical Sectionに入ることができる．残りのプロセスはwhileループ

を実行し続け，他のプロセスがCritical Sectionを抜けるまで入ることはできない．Critical

Sectionを抜けたプロセスは，4)フラグを下ろし，Critical Sectionにいないことを知らせ

る．これにより，待機していたプロセスが共有資源を獲得することができる．

この Petersonのアルゴリズムは，プロセスの数を２つに限定した相互排他問題に対する

１つの解である．実行が開始されてから終了するまでの間に他の処理が割り込まない処理

をアトミック (atomic)な処理と呼ぶ．Petersonのアルゴリズムでは，以下の５つの処理を

アトミックな処理として扱っている．

• flagを trueにセットする処理．

• turnに 0または 1をセットする処理．

• 他プロセスの flagの値をチェックする処理．

• turnの値を checkする処理．
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• flagを flaseにセットする処理．

相互排他問題の検証をする上で，アトミックな処理をどのように選択するかは非常に重

要である．

Petersonのアルゴリズムに対する振舞仕様

ここでは先に示したの５つの処理をアトミックな処理として扱い，図5.10のようにモデ

ル化した．これを元に，図5.11のように振舞仕様を記述した．またここでは一度 Critical

Sectionを抜けたプロセスは初期状態に戻り，共有資源の獲得を再度試みるようにした．

図 5.10: 振舞仕様による Petersonのアルゴリズムのモデル

mod! SAFETY{
pr(BOOL)
op safety _ : Bool -> Bool {prec: 100}

}
mod* PETERSON2{

*[ Sys ]*
pr(NAT + SAFETY)
bop turn : Sys -> Nat . ** limit * -> 2
bop state : Sys Nat -> Nat . ** limit * 2 -> 5
bop flag : Sys Nat -> Bool . ** limit * 2 -> *

bop setturn : Sys Nat -> Sys . ** limit * 2 -> *
bop setflag : Sys Nat -> Sys . ** limit * 2 -> *
bop checkflag : Sys Nat -> Sys . ** limit * 2 -> *
bop checkturn : Sys Nat -> Sys . ** limit * 2 -> *
bop unsetflag : Sys Nat -> Sys . ** limit * 2 -> *

op init : -> Sys

vars P Q : Nat
eq turn(init) = 0 .
eq state(init,P)= 0 .
eq flag(init,P) = false .
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var S : Sys
ceq state(setflag(S,P),Q) = 1 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 0 .
ceq state(setturn(S,P),Q) = 2 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 1 .
ceq state(checkflag(S,P),Q) = 3 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 2

and flag(S,s P rem 2) .
ceq state(checkflag(S,P),Q) = 4 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 2

and not flag(S,s P rem 2) .
ceq state(checkturn(S,P),Q) = 2 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 3

and turn(S) == P .
ceq state(checkturn(S,P),Q) = 4 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 3

and not(turn(S) == P) .
ceq state(unsetflag(S,P),Q) = 0 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 4 .

eq turn(setflag(S,P)) = turn(S) .
ceq turn(setturn(S,P)) = turn(S) if not(P < 2 and state(S,P) == 1) .
ceq turn(setturn(S,P)) = P if P < 2 and state(S,P) == 1 .
eq turn(checkflag(S,P)) = turn(S) .
eq turn(checkturn(S,P)) = turn(S) .
eq turn(unsetflag(S,P)) = turn(S) .

ceq flag(setflag(S,P),Q) = true if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 0 .
ceq flag(setflag(S,P),Q) = flag(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 0).
eq flag(setturn(S,P),Q) = flag(S,Q) .
eq flag(checkflag(S,P),Q) = flag(S,Q) .
eq flag(checkturn(S,P),Q) = flag(S,Q) .
ceq flag(unsetflag(S,P),Q) = false if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 4.
ceq flag(unsetflag(S,P),Q) = flag(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 4) .

ceq state(setflag(S,P),Q) = state(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 0) .
ceq state(setturn(S,P),Q) = state(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 1) .
ceq state(checkflag(S,P),Q) = state(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 2) .
ceq state(checkturn(S,P),Q) = state(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 3) .
ceq state(unsetflag(S,P),Q) = state(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 4) .

-- safety property
eq safety (state(S,P) == 3 and state(S,Q) == 3) implies P == Q = true .

}

図 5.11: Petersonのアルゴリズムに対する振舞仕様

観測演算 この仕様には以下の様に turn, state, flagの３つの観測演算がある．

表 5.2: 振舞仕様中の観測演算
観測演算名 意味

turn アルゴリズム中の turnに対応する．

flag アルゴリズム中の flagに対応する．

state アルゴリズム中のプログラムカウンタ値に対応する．

アルゴリズム中では各命令の実行順序は上から下と暗黙的に決められていた．振舞仕様
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ではそのような暗黙の仮定をおくことはできない．ここでは各プロセスのプログラムカウ

ンタにあたる観測演算 stateを追加する．

操作演算 この仕様には以下の様に５つの操作演算があり，それぞれが 1つのアトミック

な処理に対応する．

• setturnは，プログラムカウンタが 0の時に限り turnの値を自分のプロセス IDにセッ

トし，カウンタを 1にセットする．

• setflagは，プログラムカウンタが 1の時に限り自分のフラグを立て，カウンタを 2

セットにする．

• checkflagは，プログラムカウンタが 2の時に限り他プロセスのフラグが立っている

か調べ，フラグが立っている時はカウンタを 3にセットし，フラグが立っていないと

きは 4似セットする．

• checkturnは，プログラムカウンタが 3の時に限り turnの値が自分のプロセス IDと

等しいか調べ，等しい時はカウンタを 4にセットし，等しくない時はカウンタを 2に

セットする．

• unsetflagは，プログラムカウンタが 4の時に限り自分のフラグを下げ，カウンタの値

を 0にセットする．

初期値 この仕様では初期値として定数 initが定義され，以下の 3つの等式により各プロ

セスの初期値が設定される．

• 等式 eq turn(init) = 0 . より，turnの初期値は 0である．

• 等式 eq state(init,P)= 0 . より，全てのプロセスのプログラムカウンタの初期値は 0で

ある．変数 Pについて何も条件が無いため，任意の自然数 Pに対して stateの初期値

が 0に設定される．

• 等式 eq flag(init,P) = false . より，全てのプロセスのフラグの初期値は falseである．

変数 Pについて何も条件が無いため，任意の自然数 Pに対して flagの初期値が false

に設定される．

安全性 この仕様では SMVで行うモデル検査のためにに安全性を記述している．

eq safety not(state(S,0) == 4 and state(S,1) == 4) = true .
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安全性は，“プロセス 0とプロセス 1が同時に状態 4にいることは無いこと”であると記

述されている．これはプロセスが状態 4に移ってから unsetflagを行って状態 0に遷移する

前までの間が Critical Sectionであり，Critical Sectionに 2つのプロセスが同時に存在しな

いということを記述するとこのようになる．

以上が Petersonのアルゴリズムに対する振舞仕様の説明である．次にこの振舞仕様を

SMV仕様へと変換する．

Petersonのアルゴリズムに対する SMV仕様

図5.11の振舞仕様を CafeOBJ仕様変換器 C-TRASに与え，出力として得られる SMV仕

様を図5.12に示す．

MODULE main

VAR
flag : array 0 .. 1 of boolean;
state : array 0 .. 1 of 0 .. 4;
turn : 0 .. 1;
_nat0 : 0 .. 1;
__action : {setturn, setflag, checkflag, checkturn, unsetflag};

ASSIGN
init(turn) :=
init(state[0]) := 0;
init(state[1]) := 0;
init(flag[0]) := FALSE;
init(flag[1]) := FALSE;

next(turn) :=
case
__action = unsetflag : turn;
__action = checkturn : turn;
__action = checkflag : turn;
__action = setturn & _nat0 < 2 & state[_nat0] = 1 : _nat0;
__action = setturn & !(_nat0 < 2 & state[_nat0] = 1) : turn;
__action = setflag : turn;

esac;

next(flag[0]) :=
case
__action = unsetflag & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 4) : flag[0];
__action = unsetflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 4 : FALSE;
__action = checkturn : flag[0];
__action = checkflag : flag[0];
__action = setturn : flag[0];
__action = setflag & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 0) : flag[0];
__action = setflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 0 : TRUE;

esac;

next(flag[1]) :=
case
__action = unsetflag & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 4) : flag[1];
__action = unsetflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 4 : FALSE;
__action = checkturn : flag[1];
__action = checkflag : flag[1];
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__action = setturn : flag[1];
__action = setflag & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 0) : flag[1];
__action = setflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 0 : TRUE;

esac;

next(state[0]) :=
case
__action = unsetflag & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 4) : state[0];
__action = checkturn & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 3) : state[0];
__action = checkflag & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 2) : state[0];
__action = setturn & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 1) : state[0];
__action = setflag & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 0) : state[0];
__action = unsetflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 4 : 0;
__action = checkturn & _nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 3 &

!turn = _nat0 : 4;
__action = checkturn & _nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 3 &

turn = _nat0 : 2;
__action = checkflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 2 &

!flag[_nat0 + 1 mod 2] : 4;
__action = checkflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 2 &

flag[_nat0 + 1 mod 2] : 3;
__action = setturn & _nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 1 : 2;
__action = setflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 0 & state[0] = 0 : 1;

esac;

next(state[1]) :=
case
__action = unsetflag & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 4) : state[1];
__action = checkturn & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 3) : state[1];
__action = checkflag & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 2) : state[1];
__action = setturn & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 1) : state[1];
__action = setflag & !(_nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 0) : state[1];
__action = unsetflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 4 : 0;
__action = checkturn & _nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 3 &

!turn = _nat0 : 4;
__action = checkturn & _nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 3 &

turn = _nat0 : 2;
__action = checkflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 2 &

!flag[_nat0 + 1 mod 2] : 4;
__action = checkflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 2 &

flag[_nat0 + 1 mod 2] : 3;
__action = setturn & _nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 1 : 2;
__action = setflag & _nat0 < 2 & _nat0 = 1 & state[1] = 0 : 1;

esac;

init(_nat0) := {0, 1};
next(_nat0) := {0, 1};
init(__action) := {setturn, setflag, checkflag, checkturn, unsetflag};
next(__action) := {setturn, setflag, checkflag, checkturn, unsetflag};

SPEC AG ((state[0] = 3 & state[0] = 3) -> (0 = 0)) = TRUE
SPEC AG ((state[0] = 3 & state[1] = 3) -> (0 = 1)) = TRUE
SPEC AG ((state[1] = 3 & state[0] = 3) -> (1 = 0)) = TRUE
SPEC AG ((state[1] = 3 & state[1] = 3) -> (1 = 1)) = TRUE

図 5.12: Petersonのアルゴリズムに対する SMV仕様

まずMODULE Sysは，振舞仕様の隠蔽ソート Sysから名前を取っている．MODULE
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Sysには VAR以下 5つの変数があり，次のような対応関係がある．

• turnは振舞仕様中の turnに対応する．制限の情報により 0から 1までの 2個となる．

• flagは振舞仕様中の flagに対応する．flagはアリティに Natを取るので配列であり，

制限の情報から配列のサイズは 0から 1までの 2つとなる．

• stateは振舞仕様中の stateに対応する．stateはアリティにNatを取るので配列であり，

制限の情報から配列のサイズは 0から 1までの 2つとなる．

• nat0は振舞仕様中の各操作演算がアリティに取るNatに対応する変数である．各操

作演算の制限情報から nat0がとる値は 0から 1までの 2個となる．この値は実行中

のプロセス番号に相当する．

• actionは振舞仕様中の各操作演算に対応する変数である．この値が変化することに

よって，実行する操作演算が変わる．

各変数の値の変更ルールは ASSIGN以下に定義されている．turn, flag, stateについては

振舞仕様の等式に対応した変更ルールが生成されている． nat0, actionについては，非

決定的に全ての値から選択されるように生成されている．

次にこの仕様に対してモデル検査を行う．

Petersonのアルゴリズムに対するモデル検査

安全性 AG !(a.state[0]=4 & a.state[1]=4) についてモデル検査を行った．検査の結果は

trueであり，これによりプロセス数 2まででは，安全性を満たさないような実行経路は存

在しないことが分かった．

Petersonのアルゴリズムを任意の個数に拡張することは可能であるが，その際は図5.8の

ような簡潔さは失われる．他のプロセスがフラグを立てているかどうかを調べる処理がア

トミックな処理ではなくなり，また turnによる優先順位の決定方法にも変更が必要とな

る．この問題はプロセス数は 2であるので有限状態に収まり，制限を与えることなくモデ

ル検査が実行できる．モデル検査から得られた結果 trueは，Petersonのアルゴリズムは相

互排他を保存することを証明するものである．

5.1.4 Petersonのアルゴリズム (変更版)

次に Petersonのアルゴリズムに変更を加えた以下の仕様に対して同様に検査を行う．こ

の仕様は，Petersonのアルゴリズムの 1・2番目の動作を入れ替えたものとなっている．

69



5.1. 相互排他問題

0: turn := i
1: flag[i] := true

while(
2: flag[˜i] and
3: turn = i)
<Critical Section>

4: flag[i] := false

ただし
i : {0,1}
flag[i] : {true, false}
˜0 = 1, ˜1 = 0

とする．

図 5.13: Petersonのアルゴリズム (変更版)

Petersonのアルゴリズム (変更版)に対する振舞仕様

図5.13のプログラムリストに対応する振舞仕様は図5.14の様になる．図5.14は，元の仕

様と等式の部分のみ異なるので，等式のみを示す．また前回同様，Critical Sectionを抜け

たプロセスは繰り返し共有資源の獲得を試みる．

vars P Q : Nat
eq turn(init) = 0 .
eq state(init,P)= 0 .
eq flag(init,P) = false .

var S : Sys
ceq state(setturn(S,P),Q) = 1 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 0 .
ceq state(setflag(S,P),Q) = 2 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 1 .
ceq state(checkflag(S,P),Q) = 3 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 2

and flag(S,s P rem 2) .
ceq state(checkflag(S,P),Q) = 4 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 2

and not flag(S,s P rem 2) .
ceq state(checkturn(S,P),Q) = 2 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 3

and turn(S) == P .
ceq state(checkturn(S,P),Q) = 4 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 3

and not(turn(S) == P) .
ceq state(unsetflag(S,P),Q) = 0 if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 4 .

ceq turn(setturn(S,P)) = P if P < 2 and state(S,P) == 0 .
ceq turn(setturn(S,P)) = turn(S) if not(P < 2 and state(S,P) == 0) .
eq turn(setflag(S,P)) = turn(S) .
eq turn(checkflag(S,P)) = turn(S) .
eq turn(checkturn(S,P)) = turn(S) .
eq turn(unsetflag(S,P)) = turn(S) .

eq flag(setturn(S,P),Q) = flag(S,Q) .
ceq flag(setflag(S,P),Q) = true if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 1 .
ceq flag(setflag(S,P),Q) = flag(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 1).
eq flag(checkflag(S,P),Q) = flag(S,Q) .
eq flag(checkturn(S,P),Q) = flag(S,Q) .
ceq flag(unsetflag(S,P),Q) = false if P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 4 .
ceq flag(unsetflag(S,P),Q) = flag(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 4) .
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ceq state(setturn(S,P),Q) = state(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 0) .
ceq state(setflag(S,P),Q) = state(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 1) .
ceq state(checkflag(S,P),Q) = state(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 2) .
ceq state(checkturn(S,P),Q) = state(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 3) .
ceq state(unsetflag(S,P),Q) = state(S,Q) if not(P < 2 and P == Q and state(S,Q) == 4) .

図 5.14: Petersonのアルゴリズム (変更版)に対する振舞仕様 (等式部分)

図5.11の振舞仕様とは，setturnと setflagの実行順序のみが異なる．それ以外については

等しい．

Petersonのアルゴリズム (変更版)に対するモデル検査の結果

図5.14の振舞仕様を，C-TRASにより SMV仕様に変換しモデル検査を行った．その結

果，表5.3に示す反例が得られた．表5.3の各ステップでの state, flag, turnの値は，振舞仕

様での各ステップの観測演算結果に一致する．しかし action, nat0の値は，次に実行さ

れる操作演算とその引数であるので注意されたい．

表 5.3: Petersonのアルゴリズム (変更版)に対するモデル検査結果の反例

1 2 3 4 5 6 7 8

action setturn setturn setflag checkflag setflag checkflag checkturn checkflag

nat0 1 0 0 0 1 1 1 0

flag[0] false false false true true true true true

flag[1] false false false false false true true true

state[0] 0 0 1 2 4 4 4 4

state[1] 0 1 1 1 1 2 3 4

turn 0 1 0 0 0 0 0 0

表5.3は 1の列が初期状態を表し，1→ 2→ · · · → 8と状態機械は遷移する．最後の 8の

列では a.state[0]と a.state[1]の値が共に 4であることから安全性を満たさず，安全性に対

する反例となっている．SMVによって返される反例は，反例の中で最も少ない遷移回数

で得られる反例である．

この反例が正しいかどうか，CafeOBJで検証する．図5.15に SMVで得られた反例に対

応する検証コードを記述した．初期状態から初め 8の状態までの遷移が存在すれば，左列

全部と右列の 3段落目までの red文は全て trueを返す．また 8の状態が安全性を満たさ
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open PETERSON2 │ open PETERSON2
red flag(init,0) == false . │ op a5 : -> Sys .
red flag(init,1) == false . │ eq flag(a5,0) = true .
red state(init,0) == 0 . │ eq flag(a5,1) = false .
red state(init,1) == 0 . │ eq state(a5,0) = 4 .
red turn(init) == 0 . │ eq state(a5,1) = 1 .
close . │ eq turn(a5) = 0 .

│ red flag(setflag(a5,1),0) == true .
open PETERSON2 │ red flag(setflag(a5,1),1) == true .
red flag(setturn(init,1),0) == false . │ red state(setflag(a5,1),0) == 4 .
red flag(setturn(init,1),1) == false . │ red state(setflag(a5,1),1) == 2 .
red state(setturn(init,1),0) == 0 . │ red turn(setflag(a5,1)) == 0 .
red state(setturn(init,1),1) == 1 . │ close .
red turn(setturn(init,1)) == 1 . │
close . │ open PETERSON2

│ op a6 : -> Sys .
open PETERSON2 │ eq flag(a6,0) = true .
op a2 : -> Sys . │ eq flag(a6,1) = true .
eq flag(a2,0) = false . │ eq state(a6,0) = 4 .
eq flag(a2,1) = false . │ eq state(a6,1) = 2 .
eq state(a2,0) = 0 . │ eq turn(a6) = 0 .
eq state(a2,1) = 1 . │ red flag(checkflag(a6,1),0) == true .
eq turn(a2) = 1 . │ red flag(checkflag(a6,1),1) == true .
red flag(setturn(a2,0),0) == false . │ red state(checkflag(a6,1),0) == 4 .
red flag(setturn(a2,0),1) == false . │ red state(checkflag(a6,1),1) == 3 .
red state(setturn(a2,0),0) == 1 . │ red turn(checkflag(a6,1)) == 0 .
red state(setturn(a2,0),1) == 1 . │ close .
red turn(setturn(a2,0)) == 0 . │
close . │ open PETERSON2

│ op a7 : -> Sys .
open PETERSON2 │ eq flag(a7,0) = true .
op a3 : -> Sys . │ eq flag(a7,1) = true .
eq flag(a3,0) = false . │ eq state(a7,0) = 4 .
eq flag(a3,1) = false . │ eq state(a7,1) = 3 .
eq state(a3,0) = 1 . │ eq turn(a7) = 0 .
eq state(a3,1) = 1 . │ red flag(checkturn(a7,1),0) == true .
eq turn(a3) = 0 . │ red flag(checkturn(a7,1),1) == true .
red flag(setflag(a3,0),0) == true . │ red state(checkturn(a7,1),0) == 4 .
red flag(setflag(a3,0),1) == false . │ red state(checkturn(a7,1),1) == 4 .
red state(setflag(a3,0),0) == 2 . │ red turn(checkturn(a7,1)) == 0 .
red state(setflag(a3,0),1) == 1 . │ close .
red turn(setflag(a3,0)) == 0 . │
close . │ open PETERSON2

│ op a8 : -> Sys .
open PETERSON2 │ eq flag(a8,0) = true .
op a4 : -> Sys . │ eq flag(a8,1) = true .
eq flag(a4,0) = true . │ eq state(a8,0) = 4 .
eq flag(a4,1) = false . │ eq state(a8,1) = 4 .
eq state(a4,0) = 2 . │ eq turn(a8) = 0 .
eq state(a4,1) = 1 . │ red not(state(a8,0) == 4 and
eq turn(a4) = 0 . │ state(a8,1) == 4)
red flag(checkflag(a4,0),0) == true . │ close .
red flag(checkflag(a4,0),1) == false . │
red state(checkflag(a4,0),0) == 4 . │
red state(checkflag(a4,0),1) == 1 . │
red turn(checkflag(a4,0)) == 0 . │
close . │

図 5.15: Petersonのアルゴリズム (変更版)の反例に対する CafeOBJでの検証
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ないならば，最後の red文は falseを返すように作成されている．CafeOBJで検証した結

果，1から 8までの状態遷移が存在し 8の状態が安全性を満たさないことが確認された．

5.2 例題に対する考察

Loadと Storeによる相互排他システムでは，モデル検査を行うことにより自動で反例

を発見することができた．一般に証明論的手法による検証では，何の前提も与えること無

しにこのように自動的に示すことは難しい．それが SMVにより完全自動に検査し，反例

が得られたことは本手法が非常に有効していると言える．またモデル検査によって得られ

た反例に対し，十分な検討を加えることで仕様を修正した．その結果，モデル検査では反

例を容易には見つけることができなかった仕様 Test & Setに基づく仕様へと修正すること

ができた．実行系列に依存しない性質安全性の検証においても，安全性を満たさない状

態 (表5.1の場合は 7の状態)に到達する原因は，それ以前のある状態であること (表5.1の

場合は 5の状態)がほとんどであり，反例を得ることができる重要性を確認した．

相互排他を保証するアルゴリズムとして，PETERSONのアルゴリズムに対しモデル検

査を行った．PETERSONのアルゴリズムは有限状態であるため，SMVにより安全性を満

たすことが証明された．問題が有限状態である場合は，SMVにより証明することで自動

で検証でき，本手法により容易に検証ができる場合があることを示した．

仕様の証明がうまくいかない時，仕様・性質・検証法のどこに問題があるのかを知るこ

とは困難である．従来は試行錯誤を繰り返して探しており，検証者の能力に大きく依存し

ていた．仕様・性質に問題がある場合，モデル検査を行う事により反例という形で誤りを

得られる場合がある．モデル検査は自動的に検証を進めることができるため検証者の負担

にならず，導入も容易である．また反例が得られなかった場合であっても，制限された状

態では誤りが無いことは保証される．この事実を基底段階とし，帰納的に全状態空間に対

して証明することが可能な場合や，より誤りの発生しやすい点を重点的に検証するための

指標になる．全状態空間に対する検証が行われなくとも，制限された状態空間に対する検

証で得られる情報は少なくない．また多くの誤りは，無限状態でなくとも非常に少ない状

態で現れることがほとんどである．
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第 6章

結論

6.1 まとめ

本研究では，状態遷移機械を記述する振舞仕様に対して，証明論的手法に基づく検証器

CafeOBJとモデル検査的手法に基づく検証器 SMVを併用した検証法を提案した．振舞仕

様に対し SMVによりモデル検査を行うため，仕様変換器 C-TRASを実装した．

振舞仕様は無限状態を持つ状態遷移機械が記述可能なのに対し，SMV仕様は有限状態

機械のみを扱うことが可能である．このため C-TRASは，制限という方法により振舞仕

様の状態空間を有限化して変換を行う．制限によって有限化した状態遷移機械に対してモ

デル検査を行い得られる反例は，元の振舞仕様の一部の誤りであり，全てが得られるとは

限らない．

また本研究では，C-TRASによって生成された SMV仕様に対してモデル検査を行い，

反例が得られた時，その反例が元の振舞仕様に対しても反例であることを証明した．これ

により，SMVが報告した反例が，本当に反例であるかCafeOBJによって検証を省略可能

にした．

実際に Load と Storeに基づく相互排他システム，Test & Setに基づく相互排他システ

ム，Petersonのアルゴリズムに対して実験を行った．振舞仕様をある範囲に制限し，モデ

ル検査を行った．いくつかのモデルにおいて反例が報告されたので，その反例が元の振舞

仕様においても反例である事をCafeOBJによって確認した．証明論的手法による証明では

これらの反例は自動的に得られないため，振舞仕様に対するモデル検査の有効性を確認し

た．また Loadと Storeに基づく相互排他システムでは，SMVによって報告される反例よ

りその原因を考察し，仕様を修正した．修正した仕様に対しては SMVにより反例が報告

されなくなり，明らかな誤りを修正することができた．本研究は，振舞仕様に対し SMV

により反例を探すことで CafeOBJによる検証を支援する．誤りが存在することだけでな
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く反例を示すことができるため，誤りの原因を考察を助け，仕様の修正を容易にする．

無限状態をもつ仕様に対し容易にモデル検査を行うことはできない．抽象化は性質を保

存しながら状態を有限化し，モデル検査を行う．抽象化により，モデル検査により無限状

態遷移機械に対し証明が可能になる点はすばらしい．しかし，抽象化法が簡単に得られな

い場合，モデル検査により誤りの発見についても行うことができなかった．本研究では，

そのような場合であっても，状態を制限によって有限化することにより，ある程度の場合

について網羅的に検査を行えるようにした．モデル検査の利点である反例報告を，早期に

利用できることにより検証を支援することができるようになった．

6.2 関連研究

HOL-to-SMV HOL-to-SMV [ZB01]は，証明論的手法の一つであるHOLに対する仕様か

ら SMV仕様に変換するための変換器である．両仕様の表現能力の違いから，本研究

と同様に扱うことのできるデータ型に制限を与えているが，組や単純な集合を扱う

ことができる．しかし等価関係などを計算するために，変数を割当て不必要に状態

数を増加させているため状態爆発を起こしやすい．本研究では等価関係の計算に変

数を割当てず条件式で行うため，HOL-to-SMVよりも処理効率の良い仕様を生成す

る．またHOL-to-SMVは，有限状態のHOL仕様を SMVに変換することを対象とし

ている点でも，制限を用いて有限化を行う本研究と異なる．

Maude LTL Model Checker Maude [mau]は，SRIで実装された代数仕様記述言語である．

LTL Model Checker [EMS02]は，Maudeで記述された代数仕様言語に対しLTLに基づ

くモデル検査を行う．任意の抽象データ型を扱う仕様に対してモデル検査を行う事が

できる．本研究が振舞仕様をモデル検査の対称とするのに対し，LTL Model Checker

は隠蔽ソートを使用しない可視ソート上の仕様を対象とする．また，本研究が制限に

より有限化した仕様に対し安全性の検査を行うのに対し，Maude LTL Model Checker

は到達可能状態が有限であれば，モデル検査による検証を行うことができる．また

検証する性質が安全性であれば，無限であっても時間の許す限り検証を行う．

SAL SAL(Symbolic Analysis Laboratory) [Sha00, BGL+00]は検証器のための中間言語で

ある．SAL言語に対し抽象化・スライシングを適用することができ，問題を単純化

させることができる．また SALから PVS, SMVへの変換器を持ち，それぞれ検証器

によって検証することができる．無限状態を持つ仕様に対しモデル検査を行う場合，

抽象化によって有限状態機械に変換してから行う．SALの有限状態遷移機械は SMV

と自然な対応関係を取ることができ，全て変換できる．
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本研究では，検証する対象として無限状態遷移機械を用いた．この状態繊維機械を有限

状態にするため制限を用いた．

6.3 今後の課題

現在の変換器はいくつかの機能制限や未実装の機能がある．これらの機能を実装し，任

意の振舞仕様に対しモデル検査を可能にすることが挙げられる．

• ユーザ定義のデータモジュールを使用可能にすること．
現在の変換器では，抽象データ型として自然数とブール代数のみを利用可能として

いた．問題により適した抽象データ型を使うことにより仕様中に誤りが混入するこ

とを未然に防ぎ，理解の容易な仕様を作成することができる．

• 安全性以外のモデル検査．
現在記述できる性質は安全性に限られている．これは安全性がシステム対して最も

重要な性質であるため，安全性の検証から取り組んだ．しかし，CafeOBJのデータ

モジュールとして CTL言語を定義することで，その他の性質も容易に変換が可能で

ある．

• プロジェクションを用いた振舞仕様に対する変換の実装．
プロジェクションは，振舞使用の再利用や問題の分割に貢献する．1つの大きな状態

遷移機械が，小さな状態遷移機械の合成によって表現される場合に，プロジェクショ

ンが用いられる．SMVにもモジュール (状態遷移機械)の再利用をすることができる．

データ型の中には既に定義されたモジュールを使用することができるようになって

いる．プロジェクションと SMVモジュールの階層化の間の関係について対応関係を

とり，プロジェクションの利用を可能にする．

• 常時は観測できない状態変数を持つ振舞仕様の変換．
現在扱うことができる振舞仕様は，観測演算によって得られる情報の組から現在の

状態を一意に決定可能であるように設計されている．3.1節で説明した Stackを振舞

仕様で記述すると，観測演算 topを実行してもその下に何が詰まれているかは観測

できない．このような場合，観測演算で得られる情報を配列で持ち，実行経路によっ

て配列中の読み書きできる場所を移すことにより等価な振舞機械を定義できる．

• 振舞合同を扱った振舞仕様に対するモデル検査．
現在の振舞仕様は，振舞合同を用いた振舞仕様は想定していない．振舞合同である

2状態に対し，同じように遷移規則を適用させれば，常に同じ観測結果を返す．先の
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Stackのように，観測演算からは常には観測できない情報についても等しいことを示

す．振舞合同を扱った仕様に対して，モデル検査を用いた安全性検査が提案されてい

るので，それを参考に実現法を考案する．

次にモデル検査が扱うことできる仕様・検証能力の拡張が挙げられる．モデル検査は全

状態空間を網羅的に調べるために扱うことができる仕様は有限に限られていた．

• Compositional Model Checkingによる検証．

Compositional Model Checkingは有限状態機械を合成して得られる無限状態遷移機械

に対するモデル検査法である．有限状態機械を反復的に合成して，合成状態遷移機

械の不動点を求め，各合成結果に対するモデル検査を行う．反復的に合成して得ら

れた有限状態機械全てに対しモデル検査で正しいことが証明されれば，任意の合成

に対する状態遷移機械の証明を与えたことになる．無限状態を持つ状態遷移機械の

証明をモデル検査で行う．今回例題に用いた相互排他問題は，この手法によりモデ

ル検査でも自動で証明が可能である．

• 抽象化．
無限状態をモデル検査で扱う方法として，現在最も活発に研究されているのが抽象

化である．抽象化によって有限状態機械へと変換し，仕様の正しさを証明すること

ができる．抽象化は，モデル検査に限らず検証において重要な概念である．ある種

の問題に対する抽象化を変換器に実装することで，扱うことができる問題を大きく

増やすことができる．

最後に，検証器を拡張するメタ言語の必要性が挙げられる．本研究では，C-TRASを実

装するために振舞仕様のパーズ処理など全ての処理を実装する必要があった．今後，検証

器は抽象化など様々な機能を追加していく必要がある．これらの要求に応えるために，検

証器は自身の能力を拡張する能力が必要である．

SRIで実装された代数仕様記述言語Maudeはリフレクションを用いて実装されている．

メタな機能により構文の拡張や簡約処理の変更など柔軟に対応できる．Isabble/HOLはML

を内部言語に持っており，MLで証明規則を記述するだけでなく，処理系自体の能力を追

加することができる．HOL2SMVはMLにより，Vossは flというML-likeな言語で記述

されたモデル検査を行うためのシステムであり，拡張機能を利用して実装されている．

検証器の能力を拡張する上でMLがどのように有効に機能しているかについて調べ，検

証器の拡張に適した内部言語について調査する．
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