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要 旨

LSIの設計フローにおいて，UML等の上流工程の仕様書記述と，実現するLSIの設計書と

の間には，ギャップが存在する．特にシナリオ記述に基づく仕様書は動作の部分的な側面

しか記述していない．このような断片的な仕様書から対象システムの全容を構成する手段

が不足している．

本論文では，仕様書として，Message Sequence Chart(MSC)で，動作シナリオを記述し，

その記述をプロセス代数に基づきモデル化することにより，プロセス代数の計算規則によ

り，複数の動作シナリオを機械的にマージし，全体のシステム仕様を生成する手法を与え

る．並行プロセスの仕様記述を与える形式的手法であるプロセス代数を用い，本手法のた

めに，プロトコル (個別の動作シナリオ)の並行結合を行う計算法を示した．
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はじめに

ESL(Electric System Level)設計における上流工程からの設計自動化の目標の１つとし

て，システムレベルの仕様書からシステムを自動的に生成することが挙げられている．例

えばUML(Unified Modeling Language)では要求分析から仕様書の策定までを行うための

仕様記述形式を提供している．しかし，シーケンス図等による振る舞い仕様記述はシステ

ムの動作の一側面しか規定しないのでシステム全体としての振る舞いそのものを記述でき

ない等のギャップがあった [19]．

これらの課題に対して，動作の仕様記述としてメッセージシーケンス図 (MSC:Message

Sequence Chart)を採用して，MSCで記述された仕様書のみから，最終システムを合成し

てシステム設計を行う手法 (eMSCシステムと呼ぶ)が開発された [18]．eMSCシステムで

はMSCに階層性を導入し，下位のMSC(コマンド)で詳細なプロトコルを記述し，上位の

MSC(シナリオ)にてシステムとしての振る舞いを記述する．シナリオ合成機能によりシナ

リオから，互いに連携しながら並列に動作する部分システムを状態遷移機械の集合として

合成し，シナリオマージ機能にて複数のシナリオから全システム仕様を合成する．

eMSCシステムでは，シナリオ合成機能，シナリオマージ機能の実現に個別対応してい

る部分があり，形式化が十分でなく，状態遷移機械同士の連携プロトコルの正しさが検証

されていなかった．

本論文では，プロセス代数に基づいたプロセスの並列結合法を導入し，シナリオ合成や

シナリオマージを形式的に取り扱う手法を与え，実行順序制約の充足性を満たすという意

味で正しい合成が保証されることを示す．

本論文の構成を説明する．1章では eMSCシステムを説明し，2 章にてプロセス代数を

導入し，3章にてプロセス代数による eMSCの形式化について述べる．4章にて eMSCの

合成処理の一部であるシナリオ合成の正しさをプロセス代数で検証する．5章ではシナリ

オ合成結果を実装と結びつける方法について説明し，6章ではシナリオマージについて説

明する．最後に 7章にて関連研究をレビューし 8章にてまとめと展望について述べる．
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第 1章

eMSCシステム

eMSCシステム [18]は，プロトコル通信や演算処理をMSC形式で表現したコマンド図

を「部品」として，コマンド図を組み合わせてシステム動作の一局面を表現するシナリオ

図，複数のシナリオ図をマージしたマージドシナリオ，マージドシナリオを組み合わせた

全体システムであるトップシステムから構成される．図 1.1は eMSCの階層を表したもの

である．コマンド (Command)はメッセージ (IRDY,TRDY)通信をお行うMSCとして定

義され，シナリオ (Scenario)はコマンドをメッセージとして使う上位のMSCとして定義

される．複数のシナリオをマージしたものがMerged Scenarioであり，これらを束ねた全

体システムがトップシステム (Top System)と階層的に構成されている．

図 1.1: eMSCシステム
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1.1 コマンド図

コマンドは，状態遷移機械の仕様を規定する．コマンド図には，1つの状態遷移機械の

仕様を規定するプロセス内コマンドと，2つの状態遷移機械とそれらの間の通信仕様を規

定するプロセス間コマンドがある．

状態遷移機械間では，メッセージ通信によって同期をとる．すなわちクロック同期は行

わないことを前提とする．メッセージ通信には，次の２つのタイプの通信チャネルを用意

する．非同期の連携仕様を規定するための「待ちの有無 (blocking, non blocking)と「読み

書きの区別 (read, write)」とを組み合わせた，非同期チャネルと，ランデブー型の同期チャ

ネルとである．ここで blocking writeとは，メッセージの送信完了まで書き込みを待つこ

とであり，blocking readとは，メッセージの受信完了まで読み込みを待つことである．読

み側が，blocking read型で書き側が non blocking writeの通信チャネル（以下Chbr−nbwと

略す）は，コマンド図では，下線を付したフラグ型メッセージとして表現し，ポーリング

を行わない通信チャネル（以下Chnbr−nbwと略す）は，下線のないメッセージで表す．

図 1.2は，プロセス間コマンドの例である．コマンドの処理内容は，活性体 (Activity:図

では矩形で示す)に記述する．活性体はコマンドオブジェクト (Object)に沿って配置され，

活性体の間にはサイクル境界 (cycle boundary)がある．コマンドオブジェクトが状態遷移

機械に対応し，活性体が状態に対応する．活性体の実行はコマンドの最上部からスタート

し下方に向かって最下部に達したら再び最上部に戻って動作を繰り返す．

図 1.2: コマンド図
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1.2 シナリオ図

シナリオは，MSC形式で表現した動作順序に従ってコマンドが動作する仕様を規程す

る．シナリオ図はコマンド図を下位部品とし，シナリオオブジェクト配下に展開した上位

階層のMSCとして表現される．プロセス内コマンドは，１つのコマンド活性体 (図では矩

形で表現)として，プロセス間コマンドは，２つのコマンド活性体を矢印で接続したもの

として表される．コマンドは状態遷移機械の動作仕様を規定するが，シナリオ図は状態遷

移機械同士を所定の順序で動作するように連係させる仕様を規定している．

個々のコマンド活性体は並列に動作する状態遷移機械であり，シナリオオブジェクト

(ScenarioObject)は複数プロセスを束ねる中間階層に相当する．図 1.3はシナリオ図の例

である．

図 1.3: シナリオ図

シナリオ図が規定するコマンド活性体間の実行順序制約には２種類ある．同一のシナリ

オオブジェクト上に配置されるコマンド活性体は，配置の上下方向に沿って実行順序制約

があり（縦チェーンと呼ぶ），プロセス間コマンドの送信・受信側のコマンド活性体間には，

同期して動作する実行制約があるものとする（横チェーンと呼ぶ）．縦チェーン　 (ψv)，横

チェーン (ψh)は以下のように表される．

• ψv = ”Bnの実行はAnの実行の後であり，An+1の終了はBnの実行を越えない”

• ψh = ”Anの実行はBnの実行を越えない，かつBnの実行はAnの実行を越えない”

Xと Y の間で横チェーン (ψh)を充足する順序制約は，n回目および n+1回目の実行に

おける開始 (stn, stn+1)，終了 (enn, enn+1)間の制約で記述すると例えば以下にあげるよう

なものが挙げられる．
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横チェーン 1 stn(X)は stn(Y )に先行し，stn(Y )は stn+1(X)に先行する

横チェーン 2 enn(X)は stn+1(Y )に先行し，enn(Y )は stn+1(X)に先行する

横チェーン 3 stn(X)は stn(Y )に先行し，enn(Y )は enn(Y )に先行する

横チェーン 4 stn(X)は stn(Y )に先行し，enn(Y )は stn+1(X)に先行する

一方Xと Y の間で縦チェーン (ψv)を充足する順序制約は，例えば以下のようなものが

挙げられる．

縦チェーン 1 enn(X)は stn(Y )に先行し，enn(Y )は enn+1(X)に先行する

コマンド活性体Xの n回目の繰り返し実行の最初の actionを stn(X)，最後の actionを

enn(X)と表し，“横チェーン 3”と”縦チェーン 1”を順序制約として選択すると，コマン

ド活性体A,B,Cが図 1.4のように連動するシナリオ図を，A,B,C 3つの状態遷移機械の

間に成立する順序制約は，次のようになる．

図 1.4: シナリオ図

横チェーン 3 stn(A)は stn(B)に先行し，enn(B)は stn+1(A)に先行する

縦チェーン 1 enn(B)は stn(C)に先行し，enn(C)は enn+1(B)に先行する

先行関係が半順序関係であるので推移律により，このシナリオ図のA,Cの間に成立する

連係制約は次のように計算できる．

• stn(A)は stn(C)に先行する．

• stn(C)は stn+2(A)に先行する．
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シナリオを実行したイベントの軌跡を単位時間区切りを”;”で表すと，図 1.4のシナリオ

図では以下の実行軌跡が可能である．

st1(A); st1(B); st2(A), en1(B); st2(B), st1(C); ...

この軌跡は 2巡目のBの開始 st2(B)と１巡目のCの開始 st1(C)が同時刻に実行するこ

とが可能になることを示唆している．これは縦チェーン制約がシナリオのパイプライン動

作（1巡目と 2巡目が同時に動作）を可能にしていることを示している．

1.3 シナリオ合成

シナリオ合成とは，シナリオ図におけるコマンド活性体をコマンド図が規定する個別の

状態遷移機械として生成し，シナリオ図が規定する接続に合わせて，個々の状態遷移機械

間に通信チャネルを，個々の状態遷移機械に連携プロトコル (チャネルへの読み書き)を挿

入してシナリオ図が規定する仕様に沿った動作を行うひとつの状態遷移機械を生成する処

理である．この状態遷移機械を、通信状態遷移機械 (CSFMs)と呼ぶ．

1.4 シナリオマージ

シナリオマージは，複数のシナリオ図からシナリオ合成して得られた CFSMs群を，全

体で１つのCFSMsとしてマージする処理である．マージ処理は状態遷移機械の合併によっ

て行われ，面積や通信帯幅のリソース制約を考慮した最適化を行う．マージ処理の制約は，

もともとのシナリオ図で規定されている状態遷移機械間の動作連携の仕様が保存されてい

ることである．

図 1.5はシナリオマージの例である．

最初に２つのシナリオが単純にマージされる．最適化ステップにおいてCMD3のコマン

ド活性体E以降を共有化する．

1.5 設計フロー

図1.6に，eMSCシステムにおける設計フローを示す．eMSCシステムではコマンド (Com-

mand)，シナリオ (Scenario)，マージシナリオ (Merged Scenario)，トップシステム (Top
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図 1.5: シナリオマージの例

System)に対応する設計エディタを備え，これらのエディタを順に用いることにより、コマ

ンド設計 (Command Design)，シナリオ設計 (Scenario Design)，シナリオマージ (Scenario

Merge)，トップ設計 (Top System Design)を行う．

図 1.6: eMSC設計フロー

トップ設計の結果である仕様モデル (Specification Model)はCFSM形式でしゅつりょく

され，CFSMは LSIシステム全体の仕様として ESL言語形式に変換され，ESL記述から

高位合成ツールを利用してRTL記述が生成される．eMSCシステム [18]では，出力形式と

してサイクル精度の SpecC記述を採用している．
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1.6 検証可能な設計技術

eMSCシステムにおいては，シーケンス図形式の仕様書からボトムアップに LSIシステ

ムを合成している．本論文における形式化の目的は合成の正しさの検証であり，正しさを

定義しこれを検証する手順について次章以降明らかにする．

一般的にモデル検査に代表される形式的手法に基づく検証においては，状態爆発という

課題がある．特に互いに並列に動作する部品を組み合わせながら全体を検証する場合に

は，最悪構成部品の状態数の積で状態数が増え、検証処理が規模の増大に対してスケール

しない．

eMSCの方式では、個々の機能部品が連動する部分制約にのみ着目して部分検証を行い、

この検証結果が上位階層の設計においても保存されることを保証するだけですむという特

徴がある．シーケンス図のみで仕様を記述するということで設計の自由度が限定されてい

ると同時に検証の範囲も限定しているといえる．

すなわち eMSCの形式化は，検証可能な設計手法（設計自由度は制限されるが）を構築

するアプローチの具体的な一例となる．
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第 2章

プロセス代数

プロセス代数とは並列 (Parallel1)に動作するプロセスの動作を代数的に取り扱うための

形式化の一つである [7, 8, 13, 4]．

CCS(Calculus of Communicating Systems)[20]はプロセス間の同期通信は同じ名前の入

出力アクションを介して行われる．同期通信の結果として２つのプロセスは１つのプロセス

であるかのように振る舞う．本論文ではこれを同期合成と呼ぶ．同期合成した結果のプロセ

スにおいては同期したアクションは内部アクション τに置き換えられる．一方ACP(Algebra

of Communication Proceses)[6, 8]はプロセス間では任意のアクションが同期動作可能でこ

れを明示的に強要することもできる，離散時間におけるACPの拡張がACPdrtである．

CCS,ACP,ACPdrtともプロセス代数としての基本要素（同期合成，隠蔽，通信）は同じ

であるが，歴史的に CCSでは LTS(ラベル付遷移システム)としての振る舞いのモデル化

と検証に重きが置かれるのに対し，ACPでは代数的な取り扱いに重きが置かれる．

本論文では，仕様としてのアクション間の順序制約 (シナリオ)に関してはCCS を用い

て形式化を行い，CCSに基づくツール (CWB-NC)[1]を用いて検証を行う．一方より実装に

近い動作仕様（コマンド）に関しては離散動作記述にACP を拡張したACPdrtを形式化に

用いる．本章ではACP(2.1節)およびその離散版であるACPdrt(2.2節)について説明する．

なおCCSの説明は付録A.2節にて行っている．

1ここでは「並行 (Concurrent)」を非同期な独立動作であるとして，何らかの手段（例えば同期通信）に

より同期して動作することを「並列 (Parallel)」と書き分けることにする
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2.1 ACP

2.1.1 BPA

ACPでは有限なプロセスは，atomic(原始的)なアクションの集合Aと演算子+および ·

から構成された閉じた (closed)項により表現できる．そのような項を basic process term(プ

ロセス項)と呼び basic process termの全ての集合を BPA(Basic Process Algebra)と呼ぶ．

以下，原子アクションは子文字，それ以外のプロセス項は大文字で表す．BPAでは操作的

な意味が遷移システムとして定義される．atomicなアクション a ∈ Aは単独では a
a→

√

で表せる正常終了遷移を行う．bを別のアクションとすると,a · bは逐次実行, a + bは選択

実行を表す．BPAにデッドロック:δを付与したものがBPAδである．デッドロック (δ)は

空の動作を示す．

表 2.1にBPAδの公理を示す．

A1 x + y = y + x

A2 (x + y) + z = x + (y + z)

A3 x + x = x

A4 (x + y) · z = x · z + y · z

A5 (x · y) · z = x · (y · z)

A6 x + δ = x

A7 δ · x = δ

表 2.1: BPAδ の公理

通信による，状態 s, tの遷移の同時実行を定義するため通信関数 γ:A × A → A を導入

し，γ(s, t)によりアクション s, tの同時実行を伴う通信アクションを表現する．また，こ

の関数，すなわち通信により同時に遷移するアクションを構成する演算子を通信マージ (|)

と呼ぶ．さらに左の遷移が先に動作する場合の演算子を左優先マージ (T)と呼ぶ．

PAP(Process Algebra with Parallelism)は BPAにマージ演算 (‖)，通信マージ演算 (|)，

左優先マージ演算 (T)を追加して並列拡張したものである [20]．マージ演算子 (‖)は 2つの

プロセスの並列実行として組み合わせる．表 2.2に PAPの公理を示す．M1はマージ, 通
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M1 x‖y = (x T y + y T x) + x|y

LM2 v T y = v · y

LM3 (v · x) T y = v · (x‖y)

LM4 (x + y) T z = x T z + y T z

CM5 v|w = γ(v, w)

CM6 v|(w · y) = γ(v, w) · y

CM7 (v · x)|w = γ(v, w) · x

CM8 (v · x)|(w · y) = γ(v, w) · (x‖y)

CM9 (x + y)|z = x|z + y|z

CM10 x|(y + z) = x|y + x|z

表 2.2: PAPの公理

信マージ, 左優先マージ間の関係を表している．

PAPにさらに，encapsulation演算子 (∂H)を加えたものをACP(Algebra of Communica-

tion Proceses)と呼ぶ．encapsulation演算子 (∂H)（ここでH ⊆ A）はH に含まれる全て

のアクションを δに置き換える (rename)．Encapsulationはアクションに通信を強要させ

る働きを持つ．例えば ∂{a,b}(a‖b) は ∂{a,b}(a · b + b · a + a | b)に展開されるが，単独の a, b

実行をそれぞれ δに置き換えるので，結果として同時実行 a | b しか実行できなくさせる．

2.1.2 再帰方程式

プロセス代数では再帰方程式 (Recursive Equation) によりループ構造を表現する [7]．

再帰方程式は E = {X1 = t1(X1, , , Xn), .., Xn = tn(X1, .., Xn)}という形式で記述され

る．Xk を再帰変数と呼び，ti は Xj による多項式である．再帰方程式 E の解 (Solution)

であるプロセスのクラスを再帰変数 X に対応させて 〈X|E〉と表す．例えば再帰方程式

E = {X = aY, Y = bX}の解において 〈X|E〉はプロセス ababab...に対応し，〈Y |E〉は

bababa...に対応する．

再帰方程式Eの解は 〈Xk|E〉をノードにした，グラフとして表現できる．例えば {s0
a→

s0, s0
b→ s1, s1

c→ s0, s1
a→ s1}であるような，システムと双模倣である線形再帰方程式 E
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は，E = {X = aX + bY, Y = cX + aY }である．再帰方程式のプロセスグラフは図 2.1に

示す 〈X|E〉と 〈Y |E〉 をノードとする遷移グラフとして表現できる．

図 2.1: 再帰プロセスのグラフ

2.1.3 再帰方程式の並列結合計算

2つの状態遷移機械A,Bが再帰変数X,Y による再帰方程式Eで表現されるとする．

E = {

X = a · bX

Y = c · dY (2.1)

}

AとBを組合せ結合した状態遷移機械 C を再帰方程式の展開で計算できる．ここでは

A,Bが独立並列に動作するものとする．

X,Y を結合した全体のシステムの動作における組合せ状態に対応する変数を Z とする

と，Zを再帰変数X,Y の並列結合演算 (Z = (X ‖ Y ))で表すことができる．ここでは再帰

変数の並列結合演算とプロセス項のマージ演算を同じ演算記号 (‖)で記述している．

組合せ再帰変数Zに関連する，新しい再帰変数と状態遷移の計算を行うためZ = (X ‖Y )

に対してプロセス項の展開を行う．

式 (2.1)の再帰方程式Eから全体の動作を表す再帰変数 Z1 は以下のように展開できる．

Z1 = X ‖ Y = X T Y + Y T X + X | Y

= (a · bX) ‖ Y + (c · dY ) T X + (a · bX) | (c · dY )

= a · (bX ‖ Y ) + c · (dY ‖ X) + (a | c)(bX ‖ dY )
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ここで Z2 = (bX ‖ Y ), Z3 = (dY ‖ X), Z4 = (bX ‖ dY )としてそれぞれ展開を行うと以

下の再帰変数 (Z1, Z2, Z3, Z4)による再帰方程式を得ることができる．

Z1 = aZ2 + cZ3 + (a | c)Z4 (2.2)

Z2 = b · (X ‖ Y ) + c · (bX ‖ dY ) + (b | c)(X ‖ dY )

= bZ1 + cZ4 + (b | c)Z3 (2.3)

Z3 = d · (Y ‖ X) + a · (dY ‖ bX) + (d | a)(Y ‖ bX)

= dZ1 + aZ4 + (d | a)Z2 (2.4)

Z4 = b · (X ‖ dY ) + d · (bX ‖ Y ) + (b | d)(X ‖ Y )

= bZ3 + dZ2 + (b | d)Z1 (2.5)

得られた再帰方程式は並列結合演算の結果において可能な動作を全て含んでいる．

2.2 離散時間プロセス代数ACPdrt

ACPdrt[5]は離散時間にACPを拡張した体系である．

ACPdrtの拡張部分は，immediate deadlock:δ̇，遅延しないアクション:cts(a)，単位遅延

演算:σrel(1)または σd，により構成される．

δ̇は原子項以外のプロセス項にも演算が可能で，原子項に対する δに相当する．またσd(X)

は単位遅延時間後にXが実行されることを表している．

表 2.3はACPdrtの公理の一部を抜粋したもので，DRT2は σdが最初のアクションに実

質的に作用することを示している．例えば下記のプロセス項の書換えが可能である．

e1 · σd(e2 · σd(e3)) = e1 · σd(e2) · σd(e3)

α · σd(β)が，今の時間でαが実行された後単位時間後に βが実行されることを意味する

からアクションの実行を遷移関係に読み替えると，e1 · σd(e2) · σd(e3).0は

e1 · σd(e2) · σd(e3).0
e1→ σd(e2) · σd(e3).0

e2→ σd(e3).0
e3→ 0
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LMID1 δ̇ T X = δ̇

LMID2 X T δ̇ = δ̇

A6ID X + δ̇ = X

A7ID δ̇ · X = δ̇

CMID1 δ̇ | X = δ̇

CMID2 X | δ̇ = δ̇

DRT1 σd(X) + σd(Y ) = σd(X + Y )

DRT2 σd(X) · Y = σd(X · Y )

DRT3 σd(
·
δ) = cts(δ)

ADRT a = cts(a) + σd(a)

DRT4 cts(a) + cts(δ) = cts(a)

表 2.3: ACPdrtの公理の一部

という遷移の連鎖であるとみなせる．このようにACPdrtは離散時間で遷移が進行する

システムの動作を記述できる．

以下の説明では，イベントはすべて単位時間内で実行される遅延無きアクション cts(ev)

であるとして記号”cts”を省略する．
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第 3章

プロセス代数によるeMSCの形式化

eMSCシステムにおけるプロセスの合成をプロセス代数にて取り扱うために，コマンド，

シナリオの２階層それぞれをプロセス代数で形式化する．

コマンドは，メッセージ送信・受信をイベントとして捕らえ，MSCをイベント間の依存関

係集合とするAlureら [3]の形式化とプロセス代数体系ACPを離散時間に拡張するACPdrt

の記法に従い形式化する．一方，シナリオは，CCSをベースに主に順序制約に関する性質

と操作を形式化する．CCSの簡単な紹介は付録A.2章を参照のこと．

以下，コマンド，シナリオを異なるプロセス代数体系を用いて形式化しているが，CCS

は抽象度の高い順序関係にのみ着目した部分，ACPdrtはサイクルの区切りを意識し，具体

的な並列実行を考慮した部分に着目した形式化であり，それぞれの形式化にそった設計・

検証が議論される．両者は，上位階層の仕様と下位階層の実装という関係で第 5章のシナ

リオ合成で関係づけられる．なお並列結合演算はACPでは ‖，CCSでは |として記述され

る．ACPで |は同期実行演算を意味するので注意．

図 3.1は eMSCとプロセス代数による形式化を模式的に表した図である．

上段が，CCSによる型式化であり，下段がACPdrtによる型式化である．前者はラベル

付き遷移システム LTS(3.2.1)で、後者は、ラベル付けされた 半順序構造 (3.1.1)で形式化

される．コマンドは，ACPdrtに従ってラベル付けされた半順序構造で形式化される．図で

は CMD0として表されいる。CMD0を順序関係のみに着目すると、CCSのプロセス LTS0を

得る．

一方シナリオから順序制約ψ(3.2.4節)および∇演算 (3.4節)が得られ，LTS0にψに対す

る充足判定を行うとこれを充足する最大部分モデルLTS1が得られる (3.3節)．一方∇OW 演
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図 3.1: プロセス代数による形式化

算をLTS0に適用するとLTS2が得られる．LTS2とLTS1の関係は 3.5節で議論する．ACP

における順序制約 ψおよび∇ 演算に関する議論は 3.8節にて行う．LTS1を実装したもの

が CMD1である (5.1節)．また∇OW 演算はACPdrtにおいては LTSに対する InsertBrW

操作を施すことに対応し，操作後のCMD2は LTS2の実装になっている (5.2節)．

3.1 コマンドの形式的定義

3.1.1 コマンドの形式化

まず，eMSCを構造 (P ,M,Act, {σd}, Σ)にて定義する．

ここで，P = P1, .., Pnはプロセスの集合，M はメッセージの集合，Act はアクションの

集合，Σは文字列の集合であるとする．また σnは，サイクルの n番目の切れ目であると

する．

プロセス P 間は，1対 1の通信を行う信頼できるバッファ長=1の FIFO を介したメッ

セージ (m ∈ M)を送受信する．個々のプロセスはメッセージの送受信に関わるアクション

の他に，通信を伴わないアクションを内部アクションとして行う．

Σp ⊂ Σをプロセス p ∈ Pにより実行されるアクションや通信を表す文字列の集合とする．

Σpは 〈p!q,m〉, 〈p?q,m〉, 〈p, a〉という形式で表せるアクションで構成される．〈p!q,m〉は

プロセス pが qに対して，メッセージm ∈ Mを送信するアクション，〈p?q,m〉はプロセス
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pが qからメッセージmを受信するアクション，また 〈p, a〉は，プロセス pの内部アクショ

ンを表すものとする．

MSCである (P ,M,Act, {σd}, Σ)をΣでラベル付けされた半順序集合に基づく構造Ch =

(E,≤, λ)として形式化する．

ここで，イベントEは，E = Act∪ {σn} ，(E,≤)はE上の半順序関係≤による半順序

集合であり，λ : E → Σはラベル付け関数である．

X ⊂ Eに対して，↓ X = {e′|e′ ≤ e, e ∈ X}とする．

p ∈ Pに対して，Ep = {e|λ(e) ∈ Σp}と表す．同様に，

Ep!q = {e|∃m.e ∈ Epかつλ(e) = 〈p!q,m〉,m ∈ M}

Ep?q = {e|∃m.e ∈ Epかつλ(e) = 〈p?q,m〉, m ∈ M}

また λ(e) = 〈p!q,m〉, λ(e′) = 〈q?p,m〉かつ | ↓ ({e}) ∩ Ep!q| = | ↓ ({e′}) ∩ Eq?p|であると

きに通信関係 (e, e′) ∈ Rがあるとする．

コマンドは (P ,M,Act)上，Σでラベル付けされた半順序集合に基づく構造Ch = (E,≤, λ)

であり以下を充たす

1. ≤pは単一プロセス p ∈ Pの線形順序であり，≤をEp × Epに限定したものである

2. λ(e) = 〈p?q,m〉であるとき | ↓ (e) ∩ Ep?q| = | ↓ (e) ∩ Eq!p|であり，また e′ ∈↓ (e)が

存在し，| ↓ (e) ∩ Eq!p| = | ↓ (e′) ∩ Eq!p|

3. p 6= qに対して |Ep?q| = |Eq!p|である

4. すなわち行き先，出元のないメッセージはない

5. λ(σn) = σn

従って eMSCは，半順序関係 ≤により順序付けされた Σでラベル付けされたイベント

の集合Eとして形式化できる．

特に eMSCにおいては１本のメッセージ線 (var=value)は，送信イベント 〈p!q, var=value〉

および受信イベント 〈p?pi, var=value〉に対応する．またポーリングに関する受信イベント

を区別するためにイベント記号に下線を付与する (ev)．
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図 1.2におけるアクター側を p，TARGET側のプロセスを q，とするとTARGET側 (プ

ロセス q)に関わるイベントに関する形式化を行うと，活性体の切れ目を離散時間の切れ目

σ0, σ1, σ2とすると，以下を得る．またTARGET側の３つの活性化で実行される内部アク

ションを上からそれぞれ a, b, cと置く．

Eq = {e1, e2, e3, e4, e5, ea, eb, ec, σ0, σ1, σ2},

λ(e1) = 〈q?p, IRDY=1〉,

λ(e2) = 〈q!p, TRDY=1〉,

λ(e3) = 〈q?p, DATA=DATAIN〉,

λ(e4) = 〈q?p, IRDY=0〉,

λ(e5) = 〈q!p, TRDY=0〉,

λ(ea) = 〈q, a〉,

λ(eb) = 〈q, b〉,

λ(ec) = 〈q, c〉,

≤q= {(σ0, e1), (e1, ea), (ea, e2), (e2, σ1), (σ1, e3), (e3, eb), (eb, σ2),

(σ2, e4), (e4, ec), (ec, e5)}

3.1.2 通信の形式化

eMSCではメッセージ通信は，チャネルを介した読み書きのプロトコルとして実現され

る．ここでは，深さ１のバッファを持つ FIFO型のチャネルと，このチャネルに対する読

み書きのアクションを導入する．本形式化では，チャネルを介して通信されるデータに関

する情報は捨象される．

定義 3.1.1 (チャネル ch1(Id,B)) チャネル ch1(Id,B) は，バッファ長=1のバッファ付き

の通信チャネルで，Idはチャネル固有の番号を表し，Bはバッファの初期値∈ {0, 1}を表

すものとする

読み書きのアクションは，n = Idとして，ブロッキング型読み込み:brn/1，nonブロッ

キング型書き込み:wn/1の 2種類を用意する1．ここで fun/1は関数 funが１引数関数で

あることを表している．直感的には brn(α)はチャネル nのバッファが空でない場合にαを

1eMSCではブロッキング型書き込み=bwn/1は無い
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実行する関数，wn(α)はチャネル nに対してバッファの内容にかかわらず αを実行しバッ

ファ値を 1にする働きを行う．

図 3.2は brn/1, wn/1の操作的意味を定義している．プロセス項とチャネル状態の組合せ

を状態:〈プロセス項,現チャネル状態,次チャネル状態の更新 〉として表している．次チャ

ネル状態とは離散単位時間 σd経過後のチャネル状態を表している．ここで α, βは原子ア

クションを S, T はプロセス項であるとする．また τ は外から観測不能な内部アクションで

あるとする．

ATOM:
〈σd(α) · P,Cs, Us〉 α−→ 〈P,Us → Cs, {}〉

BR1:
(i, 1) ∈ Cs

〈σd(bri(S)) · P,Cs, Us〉 τ−→ 〈σd(S) · P,Cs, (i, 0) → Us〉
W1:

〈σd(wi(S)) · P,Cs, Us〉 τ−→ 〈σd(S) · P,Cs, (i, 1) → Us〉

図 3.2: チャネル ch1(i, j)と読み書き関数の動作の操作的意味定義

ATOMは brn/1, wn/1いずれにも束縛されない原子アクションの動作を規定し，α遷移

の結果，次チャネル状態更新の値が現在チャネル状態に反映され (Us → Cs)，次チャネル

状態更新がクリアされる．

BR1は brn/1が現チャネル状態 Csにおいてチャネル i の値が 1の時にのみ τ 遷移し次

チャネル状態の更新Usに新しい値 0を登録すること，W1:はそれぞれwn/1が次チャネル

状態の更新 Usに新しい値 1を現在チャネル値にかかわらず登録するという動作を表して

いる．

また eMSCでは，nonブロッキング型読み込み:rn/1を用いるが，以下の形式化では不要

なので省略する．

3.1.3 プロセス代数へのマッピング

形式化されたコマンドを以下のルールにてプロセス項に変換する

• プロセス pに対するイベントを集めるEp

• Epに対して半順序関係 lepに従ってイベントを整列した列を得る
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• Epに対するΣpの列を得る

• 〈p!q,m〉をwc/1に書き換える

• 〈p?q,m〉を brc/1に書き換える

• 〈p, x〉を xに書き換える

• 列において lepを (·)に書き換えて結合する

• σn · Ptを σd(Pt)に書き換える (Ptはプロセス項)

• wc/1, brc/1の引数を決める

図 1.2の例では，イベント列は

{σ0, 〈p, a〉, 〈p!q,m1〉, σ1, 〈p, c〉, σ2, 〈q?p,m2〉, 〈p, d〉}

半順序関係≤で整列してこれを λ(x)にてΣpの列に変換すると以下の列を得る

Σ+
p = σ0 ≤ 〈p, a〉 ≤ 〈p!q,m1〉 ≤ σ1 ≤ 〈p, c〉 ≤ σ2 ≤ 〈q?p,m2〉 ≤ 〈p, d〉

〈p!q,m〉，〈p?q,m〉をwc，brc，に書換え，≤pを (·)に書き換えて結合すると以下を得る．

P = σ0 · a · wc1 · σ1 · c · σ2 · brc2 · d

さらに σiを σd()に変換すると以下のプロセス項 P を得る．

P = σd(a · wc1)) · σd(c) · σd(brc2 · d)

最後にwc/1, brc/1の引数を決めると以下のプロセス項 P を得る．

P = σd(wc1(a)) · σd(c) · σd(brc2(d))
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3.1.4 並列結合の動作意味定義

eMSCでは離散時間の切れ目 (σi)に挟まれる区間を実行単位として同期して動作する．

並列結合演算 (‖)は以下の制限を受ける．

(σd(a)X ‖ σd(b)Y ) = σd(a | b)(X ‖ Y )

すなわちアクション a, bの並列実行で可能な組合せ {a · b, b ·a, a | b}のうち同時実行 (a | b)

のみが実行される．

brn : Proc → Proc, wn : Proc → Procはプロセス項 (Proc) を引数にとって新たなプロ

セス項 (Proc)を生成する関数として形式化される．brn，wnは双方とも，原子項 α，原子

項の並列結合 (α | β)，およびwk(Proc), {ここで n 6= k}を引数に取ることができる．

brn(α), wn(β)のチャネル状態 ch1(i, j)に対する動作意味をプロセス項とチャネル状態の

組合せを状態:〈プロセス項,チャネル状態,次チャネル状態の更新 〉として表して以下の図

3.3の様に定義する．ここでチャネル状態は {(チャネル Id,バッファ値), ...}で表す．

PAR:
〈(σd(α) · P ) ‖ (σd(β) · Q), Cs, Us〉 α|β−→ 〈P ‖ Q,Us → Cs, {}〉

PBR1:
(i, 1) ∈ Cs, (i, k) ∈ Us

〈(σd(bri(S)) · P ‖ Q), Cs, Us〉 τ−→ 〈(σd(S) · P ‖ Q), Cs, Us〉

PBR2:
(i, 1) ∈ Cs, (i, k) /∈ Us

〈(σd(bri(S)) · P ‖ Q), Cs, Us〉 τ−→ 〈(σd(S) · P ‖ Q), Cs, (i, 0) → Us〉

PBR3:
(i, 0) ∈ Cs

〈(σd(bri(S)) · P ‖ σd(α) · Q), Cs, Us〉 α−→ 〈(σd(S) · P ‖ Q), Us → Cs, {}〉
PW1:

〈(σd(wi(S)) · P ‖ Q), Cs, Us〉 τ−→ 〈(σd(S) · P ‖ Q), Cs, (i, 1) → Us〉

図 3.3: チャネル ch1(i, j)と並列結合の動作の操作的意味定義

PARは並列実行 (σd(α)X ‖ σd(β)Y )の動作を表している．

PBR1は，チャネル iの現在値が 1(fullであるということ)であり，状態更新 Us にチャ

ネル iに関する登録がある場合には bri/1 が実行され，τ 遷移が発生する．

PBR2は，チャネル iの現在値が 1(fullであるということ)であり，状態更新 Us にチャ

ネル iに関する登録がない場合には bri/1 が実行され，τ 遷移の結果，次チャネル状態更新

の値が 0に設定される．
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PBR3は，チャネル iの現在値が 0(emptyであるということ)である場合の原子アクショ

ンの遷移に関するルールである．α遷移の結果，次チャネル状態更新の値が現在チャネル

状態に反映され (Us → Cs)，次チャネル状態更新がクリアされる．

PW1は,チャネル iの現在値にかかわらず，wi/1は次チャネル状態値を 1(full であると

いうこと)に設定することを示している．

チャネル iに対して読み書きが同時に発生する場合は(〈σd(br1(α))‖σd(w1(β)), {(1, 1)}, {}〉)

は，

PBR2→ PW1の順にルールを適用して得られる結果と，

〈σd(br1(α)) ‖ σd(w1(β)), {(1, 1)}, {}〉
τ→ 〈σd(α) ‖ σd(w1(β)), {(1, 1)}, {(1, 0)}〉
τ→ 〈σd(α) ‖ σd(β), {(1, 1)}, {(1, 1)}〉

α|β→ 〈, {(1, 1)}, {}〉

PW1→ PBR1の順にルールを適用して得られる結果は同じである (合流性がある)．

〈σd(br1(α)) ‖ σd(w1(β)), {(1, 1)}, {}〉
τ→ 〈σd(br1(α)) ‖ σd(β), {(1, 1)}, {(1, 1)}〉
τ→ 〈σd(α) ‖ σd(β), {(1, 1)}, {(1, 1)}〉

α|β→ 〈, {(1, 1)}, {}〉

また 2つのチャネルをクロスする例を以下に示す．

P1 = σd(w1(a)) · σd(c) · σd(br2(d))

P2 = σd(br1(w2(b)))

に対して 〈P1 ‖ P2, {(1, 0), (2, 0)}, {}〉を計算すると
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〈P1 ‖ P2, {(1, 0), (2, 0)}, {}〉
τ→ 〈σd(a) · σd(c) · σd(br2(d)) ‖ σd(br1(w2(b)), {(1, 0), (2, 0)}, {(1, 1)}〉 . . . (PW1 より)
a→ 〈σd(c) · σd(br2(d)) ‖ σd(br1(w2(b)), {(1, 1), (2, 0)}, {}〉 . . . (PBR3 より)
τ→ 〈σd(c) · σd(br2(d)) ‖ σd(w2(b)), {(1, 1), (2, 0)}, {(1, 0)}〉 . . . (PBR2 より)
τ→ 〈σd(c) · σd(br2(d)) ‖ σd(b), {(1, 1), (2, 0)}, {(1, 0), (2, 1)}〉 . . . (PW1 より)
c|b→ 〈σd(br2(d)), {(1, 0), (2, 1)}, {}〉 . . . (PAR より)
τ→ 〈σd(d), {(1, 0), (2, 1)}, {(2, 0)}〉 . . . (PBR2 より)
d→ 〈, {(1, 0), (2, 0)}, {}〉 . . . (ATOM より)

を得る．これは，チャネル 1,2をつかったブロック読み込み型のプロトコルにより bと c

の同時実行が可能になったことを示している．
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3.2 シナリオの形式的定義

ここではプロセス代数における充足性の定義を導入し，シナリオの形式化を行う．本章

でのプロセス代数は CCSの記述方法をベースとして，ACPの encapsulation演算 (∂H)，

rename演算 (ρS)を組み入れた独自のものを採用している．

以下の充足性の定義とシナリオ形式化の議論においては，通信を伴わない同期実行 (act1 |

act2)を取り扱わないが，これは 3.8節にて補足する．また前章のコマンドの形式化におい

て導入した，バッファ長=1のFIFOチャネルを介した通信は，同期実行を伴わない（チャ

ネルを介した同期が離散時間の区切りをまたぐ，すなわちある離散時間区切りσ1で実行さ

れた書き込みは，少なくとも次の時間区切り σ2でないと反映されない）ので，同様に考慮

しない．

3.2.1 ラベル付き遷移システム (LTS)

最初に，プロセス代数記法の一つであるCCSに倣いモデルやプロパティを，ラベル付き

遷移システム (LTS)を，次に示すラベル付き遷移システムLTS(Labeled Transition System)

で表す。

(Proc, Act, { α→ |α ∈ Act})

ここで Procはプロセスの集合，Actはアクションの集合，{ α→}はアクション α ∈ Act

に伴う遷移関係の集合であるとする．

Aはチャネル名 (name)の集合でAを補名 (co-name)の集合であるとする．a = aである．

A = {a|a ∈ A}

ラベル Lはチャネル名と補名の和集合である．

L = A ∪ A

アクションActは，ラベルLと観測不能な内部アクションである τ で構成される

Act = L ∪ {τ}
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P
α−→ P ′

K
α−→ P ′

K
def
= P

α · P a−→ P

P
α→ P ′

P | Q α→ P ′ | Q
Q

α→ Q′

P | Q α→ Q′ | Q

P
α−→ P ′

∂L(P )
α−→ ∂L(P ′)

α, α /∈ L
P

α−→ P ′ Q
α→ Q′

∂L(P | Q)
α|α−→ ∂L(P ′ | Q′)

α, α ∈ L

P
α−→ P ′

P [f ]
f(α)→ P ′[f ]

Pj
α−→ P ′

j

Σi∈IPi
α−→ P ′

j

j ∈ I

図 3.4: LTSの展開ルール

また 0は特別なプロセスで，それ以上遷移がない終端プロセス (0)であるとする．

プロセス式は以下の演算要素にて構成される

P,Q := K | α · P | P | Q | P + Q | ∂L(P ) | P [f ]

ここでKはプロセス名を表す定数である.演算要素の操作的な意味を図 3.4のように定

義する．

ここで，·は逐次実行結合，|は並列実行結合演算であり，Σi∈{1,2}Piは P1 + P2の簡略記

法であるとする．

さらに，

1. プロセス定義式はK
def
= P としてプロセスを（再帰的に）定義する記法である．

2. ∂L演算は，Lに含まれるアクション αに対して単独での α, α ∈ Lの実行を禁止する

演算である．αと αアクションの同時実行 (α | α)は禁止しないので結果として α | α

のみを許可する．

3. rename演算 (P [f ])は Pにおける α遷移を f(α)遷移に書換える．以降便宜的に f =

α/βにより αを βに置き換える関数を表すものとする．

CCSにおける通信を伴う同期遷移 (ランデブー)は ∂演算と rename演算を組み合わせた

ものとして表現できる．
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P
α→ P ′ Q

α→ Q′

∂{α}(P | Q)[(α | α)/τ ]
τ→ ∂{α}(P

′ | Q′)[(α | α)/τ ]

LTSの動作の例を以下に示す．

P
def
= a · b · P

Q
def
= b · c · Q

Sys
def
= ∂{b}(P | Q)[(b | b)/τ ]

で定義される LTS において Sysからスタートする遷移は以下のようになる

Sys
a→ ∂{b}(b · P | b · c · Q)[(b | b)/τ ]
τ→ ∂{b}(P | c · Q)[(b | b)/τ ]
c→ ∂{b}(P | Q)[(b | b)/τ ]

または
a→ ∂{b}(b · P | c · Q)[(b | b)/τ ]

· · ·

3.2.2 LTSの並列結合演算

LTS同士の並列結合演算COMMを以下のように定義する

LTS3 := COM(LTS1, LTS2)

ProcLTS3 := ProcLTS1 × ProcLTS2

ActLTS3 := ActLTS1 ∪ ActLTS2

S := ActLTS1 ∩ ActLTS2

α→ := ∂S(P | Q)[(α | α)/α, α ∈ S]

の遷移関係に従う

LTS3の初期プロセスは，LTS1の初期プロセス×LTS2の初期プロセスであるとする.ま

た P ∈ LTS1, Q ∈ LTS2であり，Qは LTS2に含まれる β ∈ ActLTS1 ∩ ActLTS2を co-name

である βに置き換えたプロセスを指す物とする.

プロセス定義E = {X def
= a·b·X,Y

def
= c·d·Y, }に対応するLTSを，LTS1=〈Proc1, Act1,

α→

〉および LTS2=〈Proc2, Act2,
α→〉とするとき，

28



LTS1とLTS2の並列結合演算を行い，結合後のプロセスをM0=(X|Y),M1=(b.X|Y),M2=(X|d.Y),

M3=(b.X|c.Y)と置くと，以下の LTS3を得る．¶ ³
LTS3:

Proc={M0,M1,M2,M3},

Act={a,b,c,d}

-a->={(M0,M1),(M2,M3)},-c->={(M0,M2),(M1,M3)}

-b->={(M1,M0),(M3,M2)},-d->={(M2,M0),(M3,M1)}µ ´
eMSCにおけるコマンドは，定義式P

def
= T ·P (ここで T は a ∈ Act, ·, +により構成され

るプロセス式)の形式で再帰的に定義されるプロセス P として形式化でき，Pi
def
= T · Pi+1

として i巡目の実行を区別することができる．

繰り返し実行のn巡目を区別する場合のLTSの並列結合演算はα ∈ ActLTS1, β ∈ ActLTS2

をそれぞれLTS1,LTS2の初期プロセスからの最初のアクションであるとすると，ocr(α), ocr(β)

を動作の巡目を表す関数として，〈R, ocr(α) − ocr(β)〉(Rは n巡目を区別しない並列結合

P | Q)で表せるプロセスを持つ LTSとして計算できる．

LTS1とLTS2の並列結合結果は，アクション a,cの k,j巡目を ocr(a) = k, ocr(c) = j と表

して，以下の無限のLTSであるLTS4を得る．ここで初期プロセスは ocr(a) = 0, ocr(c) = 0

より 〈M0, 0〉である．¶ ³
LTS4:

Proc={<M0,i>,<M1,i>,

<M2,i>,<M3,i>}

Act={a,b,c,d}

-a->={(<M0,i>,<M1,i+1>),(<M2,i>,<M3,i+1>)}

-b->={(<M1,i>,<M0,i>),(<M3,i>,<M2,i>)}

-c->={(<M0,i>,<M2,i-1>),(<M1,i>,<M3,i-1>)}

-d->={(<M2,i>,<M0,i>),(<M3,i>,<M1,i>)}µ ´
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再帰方程式と並列演算の関係

コマンド図により互いに通信を行う最大２つの状態遷移機械が定義された．コマンド図

で定義される個々の状態遷移機械は，初期状態に必ず戻るループ構造を１つだけ必ず持つ．

状態遷移機械の n巡目の実行とは初期状態を n回通過した実行状態を指すものとする．

コマンドのプロセス代数による形式化においては，１つの状態遷移機械は，１つの再帰

変数のみを含む１つの再帰定義式のみで構成される再帰方程式として形式化された．

並列に動作する複数の状態遷移機械を，１つのシステムとして組み合わせることは，プ

ロセス代数では，複数の再帰定義変数を並列演算（‖)により結合することに対応する．

プロセス代数，特にACPにおいては，再帰定義変数の並列演算（‖)を，再帰定義式に

従って展開し，，並列組合せを状態とする，システム全体としての，再帰方程式を計算す

る．再帰方程式は状態遷移系に読みかえることができ，実装や，検証が容易になる．

例えば，状態遷移機械における繰り返し実行の n巡目を区別しなければ，並列組合せの

結果として，全体の状態遷移を以下のように計算できる．

2つの状態遷移機械A,Bが再帰変数X,Y による再帰方程式Eで表現されるとする．

E = {

X = a · bX

Y = c · dY (3.1)

}

AとBを並列結合した状態遷移機械Cを再帰方程式の展開で計算できる．ここではA,B

が独立並列に動作するものとする．

再帰方程式Eは，n巡目の動作状態をXn, Ynとすると，Xn = an ·bnXn+1, Yn = cn ·dnYn+1

であることを示している．

X,Y を結合した全体のシステムの動作における組合せ状態に対応する変数を Z とする

と，Zを再帰変数X,Y の並列結合演算 (Z = (X ‖ Y ))で表すことができる．

A,Bにおける n巡目の実行を区別しなければ，

(X0 ‖ Y0) = (X1 ‖ Y1), ..., (Xn ‖ Yn)

となり，Cを構成する，組み合わせ状態は，以下の４状態である．
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{(X0 ‖ Y0), (b0X0 ‖ Y0), (X0 ‖ d0Y0), (b0X0 ‖ d0Y0)}

以下では，添字 (0)を省略して (X ‖ Y )のように記述する．

組合せ再帰変数 Z0 = (X ‖ Y )に対して，新しい再帰変数と状態遷移の計算を行うため

Z0 = (X ‖ Y )に対してEの再帰方程式に従いプロセス項の展開を行う．

再帰方程式Eから全体の動作を表す再帰変数 Z0は以下のように展開できる．

Z0 = X ‖ Y = X T Y + Y T X

= (a · bX) ‖ Y + (c · dY ) T X

= a · (bX ‖ Y ) + c · (dY ‖ X)

ここで Z1 = (bX ‖ Y ), Z2 = (dY ‖ X), Z3 = (bX ‖ dY )としてそれぞれ展開を行うと以

下の再帰変数 (Z0, Z1, Z2, Z3)による再帰方程式を得ることができる．

Z0 = aZ1 + cZ2 (3.2)

Z1 = bZ0 + cZ3

Z2 = dZ0 + aZ3

Z3 = bZ2 + dZ1

一方，CCS’ではラベル付き遷移システム (LTS)(Proc, Act, { α→ |α ∈ Act})に当てはめる

と，再帰方程式Eは以下の LTSで表現できる．¶ ³
Proc = {X,X1,Y,Y1}

Act = {a,b,c,d}

-a->={(X,X1)}

-b->={(X1,X)}

-c->={(Y,Y1)}

-d->={(Y1,Y)}µ ´
ここでプロセスX,Y の並列結合 (今度は |)を行ったX | Y は LTSの意味定義に従うと

以下のように展開できる．
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(X|Y) -a-> (X1|Y)

(X|Y) -c-> (X|Y1)

(X1|Y) -b-> (X|Y)

(X|Y) -c-> (X1|Y1)

(X|Y1) -a-> (X1|Y1)

(X|Y1) -d-> (X|Y)

(X1|Y1)-b-> (X|Y1)

(X1|Y1)-d-> (X1|Y)

ここで，Z0=(X|Y),Z1=(X1|Y),Z2=(X|Y1),Z3=(X1|Y1)と置くとX,Y の並列結合演算

により得られた LTSは以下のようになる．¶ ³
Proc={Z0,Z1,Z2,Z3},

Act={a,b,c,d}

-a-> = {(Z0,Z1),(Z2,Z3)}

-b-> = {(Z1,Z0),(Z3,Z2)}

-c-> = {(Z0,Z2),(Z1,Z3)}

-d-> = {(Z2,Z0),(Z3,Z1)}µ ´
このようにACPのようにプロセス項を展開しても，CCSのようにプロセスの並列結合

を LTSのルールに従って，展開しても，同一の遷移系を得られることがわかる．

3.2.3 プロセス代数におけるプロパティと充足性

ここでは，プロセス代数において，プロセスMの動作にかかわる性質であるプロパティ

ψに対する充足性を定義する．

プロセス代数において，動作に関わる性質（プロパティ）を記述する代表的な手法に，1)

プロセス代数自体で性質を記述する方法と，2)様相論理を用いて性質を記述する方法の２

種類ががある

１）プロセス記述で性質を記述する方法においては，動作を表すモデルM に対してプ

ロパティψの充足性（M | = ψ)を，ψをプロセス記述に読みかえた PψをM の関係により

定義する．モデルM とプロパティPψの間の動作の等価性 (equivalence)を計算することに
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より実現される．等価性の基準としては例えば模倣関係 (simulation relation)やトレース

等価関係 (trace equivarence)を用いる (付録A.2.3参照)．

２）プロパティψを様相論理 (HML等)を用いて定義する場合は，充足性判断はプロパ

ティを充足する状態の集合を計算する問題に帰着される．モデルMを構成する全ての状態

においてプロパティψが成立するならば，Mに対して ψが充足する（M | = ψ）という．

例えば，HMLの場合（[2]）では，state formula Fに対する充足集合 [[F]]を定義して，そ

こで，HML式の意味定義 (参考文献 [2]のように denotationalにあたえられるか，または

帰納的にあたえられるか）を用いて，実行の有限トレース列に対するHML式の充足性が

定義される．

さらに，ループを含む状態遷移系における無限の実行トレース列に対して，「F がいつか

は成立する:Pos(F )」，「F が常に成立する:Inv(F )」のような性質を定義する場合には，再

帰的なプロパティ定義が行われこの再帰定義の最大あるいは最小解を求めることが充足集

合を求めることすなわち充足性判断になる．最大解，最小解の計算は，最大不動点，最小

不動点を求める問題に帰着される．不動点を求める手順には，有限回の繰り返し演算アル

ゴリズムを用いることができる (付録A.2.4参照)．

双模倣計算も様相論理の充足性計算も，2人 Playerの gameとして形式化することが

できることが Starling等の研究成果として知られている [26]．また，Alfaroの “interface

theory”[11]では，２つの状態遷移機械 (M1,M2)間の通信が正しく（空振りしないという

意味で）行われるためのM1,M2を取り巻く外部環境 Eの制約 (A)を求めることに game

を利用している，またDimitraの，あるプロパティψを充足するような，モデルM に対す

る環境の制約 (A)を求める問題も，gameによる最大不動点計算に帰着できることがわかっ

ている [14]．

本論文では，プロパティをプロセスで表現し，充足問題を gameとして形式化する (付録

A.1参照)．

最初に，プロパティψをラベル付き遷移システム:LTSとプロセスにて記述する．

巡目を区別する並列結合について

ループする再帰変数Xで構成される再帰方程式X = a · bXの実行において，ループの

繰返し回数 iを区別する場合に，アクション aが i回実行された状況を ocr(a) = iと表す
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と，再帰方程式に対応する，LTSの状態は，<P, ocr(a)=i>にて表すことができ，以下の

遷移規則に従う．

〈α · P, ocr(α) = i〉 α→ 〈P, ocr(α) = i + 1〉

同様に，それぞれ独立にループする再帰変数X,Y で構成される再帰方程式X = a·bX, Y =

c · dY におけるプロセスの並列結合X | Y にいて，プロセスの i番目の実行を区別する場合

には

アクション a, cが何回実行されたかを ocr(a), ocr(b)と表すと，状態の記述は

<P, ocr(a)=i, ocr(c)=j> として表せる．

X | Y におけるプロセスの組み合わせは有限 (X | Y, bX | Y, bX | dY,X | dY )であるが，

ocr(a) = i, ocr(b) = jの組み合わせは無限になるので，結果として並列システムX | Y に

対応する LTSは無限状態遷移系を構成することになる．

3.2.4 LTS上の順序制約ψ

LTS上の順序制約ψn
αi→βj

は，アクションα, β ∈ ActLTSの間の実行順番に関して，“αの

i巡目は βの j巡目より先行し，αの βに対する先行は nを越えない”という性質を表すも

のとする．

P ∈ ProcLTSを順序制約とは関係ない，元々のプロセス名であるとし，exocr(x)を xの

先行度合いを表す整数であるとする．

ψn
ai→bj

では exocr(a)=ocr(a)-(ocr(b)-(j-i)) になる．先行度合いを考慮したプロセ

スは<P,exocr(a)>と表すこととすると制約の意味を図 3.5の遷移ルールで定義することが

できる．

図 3.5は ψn
ai→bj

が exocr(a)に制限，0 ≤ exocr(a) ≤ nを与えていることを示している．

0 ≤ exocr(a)は ψ∞
ai→bj

に対応する．一方 exocr(a) ≤ nは

exocr(a)=ocr(a)-(ocr(b)-(j-i)) ≤ nであるから

0 ≤ ocr(b) − (j − i) − ocr(a) + n

即ち

0 ≤ ocr(b) − (ocr(a) − (i − (j − n))

となりこれは制約 ψ∞
bj−n→ai

に対応するので以下が成立する．

34



P
α−→ P ′

〈P, k〉 α−→ 〈P ′, k + 1〉
k < n

P
β−→ P ′

〈P, k〉 β−→ 〈P ′, k − 1〉
k > 0

P
α→ P ′

〈P, n〉 α→ δ

P
β→ P ′

〈P, 0〉 β→ δ

図 3.5: 順序制約 ψn
αi→βj

の展開ルール

ψn
ai→bj

= ψ∞
ai→bj

∧ ψ∞
bj−n→ai

n = 1, j = iであるとすると

ψ1
ai→bi

= ψ∞
ai→bi

∧ ψ∞
bk−1→ak

= ψ∞
ai→bi

∧ ψ∞
bk→ak+1

n = 1, j = i + 1であるとすると

ψ1
ai→bi+1

= ψ∞
ai→bi+1

∧ ψ∞
bk→ak

となる．

exocr(x)に着目して状態を抽象化するとルールは LTSとして抽象化できる，

例えば ψ1
ai→ci

は，exocr(a)=ocr(a)-ocr(c)を状態変数とし，プロセスを”P状態変数”

と記述すると以下の初期プロセスをP0とする LTS5として表現できる．NGプロセスは遷

移ルールの δに対応し，順序制約が充足しない場合を表している．¶ ³
LTS5:

Proc = {P0,P1,NG}

Act = {a,c}

-a->{(P0,P1),(P1,NG)},-c->{(P1,P0),(P0,NG)}µ ´
同様に i巡目の dの実行が i+1巡目の aの実行に最大 1巡先行する場合の制約 ψ1

di→ai+1

は，

exocr(d)=ocr(d)-(ocr(a)-1)としてこれを状態変数とすると，以下の初期プロセスを

P1とする LTS6として表現できる．
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¶ ³
LTS6:

Proc={P0,P1,NG}

Act ={a,d}

-a->{(P1,P0),(P0,NG)},-d->{(P1,NG),(P0,P1)}µ ´
同様に i巡目の dの実行が i+1巡目の aの実行に最大 2巡先行する場合の制約 ψ2

di→ai+1

は，以下の LTS7になる¶ ³
LTS7:

Proc={P0,P1,P2,NG}

Act ={a,d}

-a->{(P1,P0),(P2,P1),(P0,NG)},

-d->{(P1,P2),(P0,P1),(P2,NG)}µ ´
順序制約に対応する LTSは，NG状態を除く全ての状態において全ての入力を受理でき

る性質をもっている (input enabledと呼ぶ)．

先行を無視する順序制約:ψOW

LTS上の順序制約ψn

OW:αi→βj
はアクションα, β ∈ ActLTSの間の実行順番に関して，“α

の i巡目は βの j巡目より先行し，αの βに対する先行度合いは nを越えると失われる”と

いう性質を表すものとする．

順序制約ψn
αi→βj

では，先行度合いは nを越えないが，ψn

OW:αi→βj
では先行度合いは nを

越えることができるが，n以上の超過は記録されない．

ψn
αi→βj

の展開ルールに以下を加えたルールをもつ，即ち nを越えると，いくら越えたか

の情報は失われてしまう．

P
α−→ P ′

〈P, k〉 α−→ 〈P ′, k〉
k = n
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3.2.5 シナリオの順序制約

シナリオは，並列動作するコマンド起因の状態遷移機械を連係させて，データをシナリ

オの最初（起点）から最後（終点）に伝えることを強要する上位階層の仕様である．

個々のコマンド起因の状態遷移機械は，外部との通信によりデータを受理し，処理を行

い，外部との通信により結果を出力するものとし，シナリオは状態遷移機械間でデータの

受け渡しが正しく行われることを強要する．ここでは，正しく受け渡されるとは，n巡目

の実行のデータが n + 1巡目の実行のデータにより上書きされないことであるとする．そ

こで状態遷移機械同士の連携動作に制約を設けることによりデータが正しく受け渡される

範囲で，正しく n巡目の動作が実行されることがシナリオの制約である．

eMSCにおいてはシナリオにおける，状態遷移機械同士の連係の種類には横チェーンと

縦チェーンがあった．

横チェーンは，２つの状態遷移機械の間で n巡目の一連の通信手順（プロトコル）を連

動させることにより，データを伝えることを保証する．縦チェーンは，２つの状態遷移機

械の片方（Aとする）の n番目の実行が終了するときにもう片方（B とする）の n番目の

実行を開始し，Aの n + 1番目の実行がBの n巡目の実行を越えないことによりデータを

リレー式に伝えることを保証する．

並列動作する状態遷移機械間の動作の性質とその実現に関して，プロパティと合成操作

とを導入する．

プロパティ（動作の性質）は，２つの並列動作する状態遷移機械の連係動作を宣言的に

定義するものであり，一方合成操作は，並列動作する状態遷移機械を１つの状態遷移機械

に合成する操作である．

合成操作の結果，プロパティが充足するかどうかを判定したり，逆にプロパティを充足

するような合成操作を見つける．以下では，アクション間の実行順序制約（→：先行する）

をプロパティ定義に用いる．

横チェーン (ψh)は，並列動作する状態遷移機械同士は n巡目の動作を連動させながら，

互いにデータをやりとりする．片方 (Aとする)が n巡目のデータのやりとり中にもう片方

(Bとする)がm = n + 1回目のデータのやりとりが開始されないことがプロパティ（動作

の性質）になる．stn(X)をXの n巡目の開始，enn(X)を n巡目の終了アクションである

とすると，「先行する」関係により
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AψhB = enn(A)は stn+1(B)に先行∧

enn(B)は stn+1(A)に先行する

，

という制約であると定義できる．

一方，縦チェーン (ψv)は，並列動作する状態遷移機械同士は，前側　 (A とする)の n回

目の終了時に，n巡目のデータの後側 (Bとする)とのやりとりが行われるから，このとき

Bが n− 1巡目の動作を終了していることがプロパティ（動作の性質）になり，「先行する」

関係によりプロパティを記述すると，

AψvB = enn(A)は stn(B)に先行し∧

enn(B)は enn+1(A)に先行する

3.2.6 シナリオの形式化

シナリオ図は，横チェーンと縦チェーンの連鎖をあらわしている

定義 3.2.1 (シナリオ SC) シナリオ SCは 〈PS,RH,RV 〉で定義される

1. PSはプロセスの集合

2. RHは横チェーン関係 (X,Y ), X, Y ∈ PSの集合

3. RV は縦チェーン関係< X, Y >,X, Y ∈ PSの集合

4. ここで 〈〉は順序性がある 〈X,Y 〉 6= 〈Y,X〉

プロセス代数では，プロセスは再帰変数で形式化され，縦チェーン・横チェーンは 3.4節

で導入される∇演算として形式化される．縦チェーンおよび横チェーンは二項関係である

ので，プロセスをリーフノード，関係をリーフノード間を結ぶノードとして関係ノードと

リーフノードを線で結ぶと，グラフ構造を得ることができる．しかしこのグラフは，木構

造ではない．

例えば，図 3.6の例では，

SCabcd = 〈PS,RH,RV 〉と表される．

ここで PS = {A,B,C,D}, RH = {(A,B), (C,D)}, RV = {< B,C >}となる．
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図 3.6: シナリオモデル

3.3 順序制約の充足性

プロセスM と順序制約 ψの間の充足性を定義する．M に対応する LTSを LTSM，ψに

対応する LTSを LTSψとし，ActLTSψ
⊆ ActLTSM

とする．

3.3.1 充足性の定義と充足ゲーム

プロセスM と Pψの間の充足性をここではGame理論を用いて定義する．

定義 3.3.1 (充足性) プロセスM が ψを充足するとは，COM(LTSM , LTSψ)の動作が初

期プロセスからNGプロセス (遷移先が δである場合をNGプロセスとする) に到達しない

ことである

Player1を，アクションActLTSM
−ActLTSψ

，Player2をActLTSψ
を実行できるplayerであ

るとすると，以下のような充足Gameとして，充足性の判定計算を行うことができる [11]．

定義 3.3.2 (充足Game) LTSで記述されるモデルM(Player1とする)と，プロパティψに

対応するLTSで記述されるプロセスPψ(Player2とする)が与えられたとき，PψとMmonと

を並列結合 (|)したM ′に対して，Player2がNG状態に遷移させようと，Player1がそれを

阻止しようとして互いに自分のアクションを実行するGame問題においては，Player1が

Player2に対して，常勝する場合に限り，M は ψを充足する

最初に，Game構造 (Game Structure)を導入する．Game構造 (Game Structure)は以下

の 4要素構造で構成される，
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定義 3.3.3 (Game構造 (Game Structure))

G = 〈S,M, Γ1, Γ2, δ〉

Sは状態の集合，MはMoveの集合，Move割り当て (Γi, i = 1, 2)は状態 s ∈ Sに対して，

Player iの可能なMoveの集合 Γi(s) ⊆ M を割り当 てる関数，遷移 δ : S × M × M 7→ S

は，状態 sに対してPlayer1,Player2のMoveの後，次状態に達する関数により定義される．

またGはTurn-basedであるとする．すなわち互いに素なPlayer1のみの手番の状態の部

分集 合 S1と Player2の手番の部分集合 S2で Sが構成される (S = S1 ∪ S2)ものとする．

3.3.2 勝利集合と充足性計算の手順

Player1が Player2に対して常勝であることを示すためには，まず Player1が Player2に

たいして universalな勝利戦略を持つことを示し（空集合でない勝利集合が求まるというこ

と），さらにPlayer1の手番の状態からのPlayer2の手番の状態への遷移において遷移先の

Player2の手番の状態が全て勝利集合に含まれることを示す．

ここでuniversalな勝利戦略を持つとは，Player2のいかなる手に対してもPlayer1が goal

の範囲に遷移先が含まれるような，選択手が常に存在することを指す．

universalな勝利戦略を求める問題は safety-gameとよばれ，Player1の勝利集合Win1を

求めることに帰着される．ここで勝利集合Win1とは Player1の手番において次の遷移先

を選択する場合，勝利集合Win1に含まれる状態への遷移を選択すれば，常に Player1が

勝てる必勝戦略 π1が存在するような状態の集合である．さらにPlayer1の手番において選

択できる次遷移先が全てWin1に含まれる場合，Player1は常勝であるという．

Xを状態の集合であるとして，Player1に対するCPre1(X):conditional predecessorを以

下のように定義する．

定義 3.3.4 (CPre1(X):Conditional Predecessor(Controllable Predecessor))

CPre1(X)は conditional predecessorとよばれる集合で，Player1が１回の turnで game

の状態がXに含まれる様に，制御できるような前状態 sの集合を表す．

CPre1(X) = {s ∈ S|∃a ∈ Γ1(s).∀b ∈ Γ2(s).δ(s, a, b) ⊆ X}
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Turn-basedなGameの場合には，E(s)を状態 sから可能な遷移先の状態の集合とする

と，以下と同等である．

CPre1(X) = {s ∈ S1|∃t ∈ E(s), t ∈ X} ∪ {s ∈ S2|∀t ∈ E(s), t ∈ X}

勝利集合Win1とは，CPre1(X)を施した結果の集合も，もとの集合Xの内に留まる状

態の集合，すなわちWin1はX = CPre1(X)となる方程式の解になる．

すなわち，勝利集合とは，Sの部分モデル S’で，S’の conditional predecessorが必ず S’

に含まれるような，部分モデル S’である．，

CPre1(X)が単調な関数であるので，Tarskiの不動点定理 [28] より，最大不動点，最小

不動点が存在し，適切な初期集合X0を選択して，CPre1(X)を繰り返し適用して，収束

先を求めることにより，不動点を手続き的に計算できることが，不動点理論より知られて

いる．ここでRとはNGでない状態の集合 S − {NG}である．

Win1 = νX.(R ∩ CPre1(X))

最大不動点の場合は，X0 = Sとして CPre1(X)を繰り返し適用し，収束する状態の集

合が最大不動点である．

X0 = S

X1 = R ∩ CPre1(X0)

· · · = · · ·

Xn = R ∩ CPre1(Xn−1)

· · · = · · ·

Win1 = limN(Xn), Xn = Xn−1

最大不動点が，Player1の勝利集合X = CPre1(X)のうち最大の解になる．

Player1の勝利集合Win1が空集合である場合は必ず負ける．空集合でない場合はPlayer1

の手番でWin1に含まれる次遷移を選択することにより，自手番で常に勝利戦略をたてる

ことができる．

さらにWin1がPlayer1の手番における次状態を全て含む場合には，Player1が自手番に

てどの次遷移を選択しても勝利するので，常勝になる．

Player1が常勝であるときに，モデルMはプロパティψを充足するという．
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次にプロセスMとPψの間の充足性を充足Gameを利用して計算する．ここでMに関す

るアクションをActM，Pψに関するアクションをActψとし，Actψ ⊂ ActM すなわち，Pψ

はM の動作のモニターとして動作するものとする．

α ∈ (Actψ ∩ ActM)であるとすると

M の遷移 (P1, P2) ∈ α→に対して，(P1, P2)を (P1, P2′)に書換え，かつ (P2′, P2)を α1→

に追加してMmonを得る．

一方 Pψの遷移集合
α→に対して，アクションを α1に書き換え，P ′

ψを得る

ここで，Mmonと P ′
ψの間の並列結合演算 (|)を行いM ′を得る．

{a1, b1, c1, ...} = (Act′ψ ∩ ActMmon)であるとすると，

M ′ = ∂a1,b1,..(Mmon | P ′
ψ)[a1 | a1/a2, b1 | b1/b2, ..]

定義 3.3.5 充足性Mがψを充足するとは，M ′の動作が状態〈X|NG〉(XはMから遷移可能な状態)

に到達しないことである.これは即ちM のアクションによる遷移先が全てWin1に含まれ

ることである．

M のアクションを全て Player1のアクションにするためにM をMmonに拡張している．

充足Gameによる充足性の定式化は，Mのψに対する充足性の計算に加えて，充足しな

い場合にはψを充足する最大のM の部分モデルM ′を計算できる (勝利集合Win1にてM

の動作を ψを充足するように制限するということ) という特徴を持っている.

例えばモデル Pを再帰変数X，プロパティψを bの後に cが実行されるという順序制約

ψb→cを再帰変数Yで表すと，X,Y は例えば以下のように再帰方程式で記述できる¶ ³
E1 = {

X = (a · b · c + e · b · c) · X

Y = b · c · Y

}µ ´
これを，Mmonおよび Pψに変換する
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¶ ³
E1 = {

X = (a · b · b1 · c · c1 + e · b · b1 · c · c1) · X

Y = b1 · Y 1 + c1 · NG

Y 1 = c1 · Y 1 + b1 · NG

}µ ´
XとYの並列結合

M ′ = ∂b1,c1(X | Y )[b1 | b1/b2, c1 | c1/c2] 対する LTS (Proc, Act, { α→ |α ∈ Act}) は以下の

ようになる (遷移関係はδ:Proc X Act → Procにて表している)

s0 = ∂b1,c1(X | Y )[b1 | b1/b2, c1 | c1/c2],

s1 = ∂b1,c1(b · b1 · c · c1 · X | Y )[b1 | b1/b2, c1 | c1/c2],

s2 = ∂b1,c1(b1 · c · c1 · X | Y 1)[b1 | b1/b2, c1 | c1/c2],

s3 = ∂b1,c1(c · c1 · X | Y 1)[b1 | b1/b2, c1 | c1/c2],

s4 = ∂b1,c1(c1 · X | Y 1)[b1 | b1/b2, c1 | c1/c2],¶ ³
Proc={s0,s1,s2,s3,s4}

Act={a,b,c,d,e}

δ (s0,a) = s1, δ (s0,e) = s1,

δ (s1,b) = s2,

δ (s2,b2)= s3,

δ (s3,c) = s4,

δ (s4,c2)= s0,

Proc_1 = {s0,s1,s3}

Proc_2 = {s2,s4}µ ´
a,b,c,d,eは環境側:player1のアクション，b2,c2が Player2のアクションである．また

s0,s1,s3が Player1の手番,s2,s4が Player2の手番である．

直感的には，Player2の手筋 b3, c3からNGに遷移しないので，Player1は手筋 a, b, c, d, e

のどれを選択しても，勝つので常勝になる．

不動点の計算で説明する．
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RはNG以外の状態すなわち Procそのものである．

最初にX0 = Proc = s0, s1, s2, s3, s4としてCPre1(X0)を計算する．

E(s0) = {s1}, E(s1) = {s2}, E(s2) = {s3}, E(s3) = {s4}, E(s4) = {s0}であるから

Player1の手番 s0,s1,s3は遷移先（の少なくとも１つ）がX0に含まれるのでCPre1(X0)に

含まれる．一方Player2の手番 s2,s4は，遷移先（の全てが）がX0に含まれるのでCPre1(X0)

に含まれる．

CPre1(X0) = {s0, s1, s3} ∪ {s2, s4} = X0 = Proc

となり収束し，勝利集合Win1 = {s0, s1, s2, s3, s4} = Proc を得る．

全てのPlayer1の手番 s0,s1,s3において，次の遷移先の状態が全て勝利集合Win1に含ま

れるので Player1は常勝となり，M は ψを充足する (M |= ψ)．

一方E1のプロセスXに新たな動作を加えた場合をE2としてE1の場合と同様に，充足

性を計算する．¶ ³
E2 = {

X = (a · b · c + a · c · d) · X

Y = b · c · Y

}µ ´
これを，Mmonおよび Pψに変換する¶ ³
E2 = {

X = (a · b · b1 · c · c1 + a · c · c1 · d) · X

Y = b1 · Y 1 + c1 · NG

Y 1 = c1 · Y + b1 · NG

}µ ´
再帰方程式E2における，M ′ = ∂b1,c1(X|Y )[b1|b1/b2, c1|c1/c2]対するLTS (Proc, Act, { α→

|α ∈ Act}) は以下のようになる (遷移関係はδ:Proc X Act → Procにて表している)
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¶ ³
Proc={s0,s1,s2,s3,s4,s5,NG}

Act={a,b,c,d,e}

δ (s0,a) = s1, δ (s1,c) = s5,

δ (s1,b) = s2, δ (s5,c2)= NG,

δ (s2,b2)= s3,

δ (s3,c) = s4,

δ (s4,c2)= s0,

Proc_1 = {s0,s1,s3}

Proc_2 = {s2,s4,s5}µ ´
a,b,c,d,eは環境側:player1のアクション，b2,c2が Player2のアクションである．

直感的には，Player1が勝つためには，Player2の手筋 c3でNGに遷移する手番 s9に遷

移させないように，Player1は手筋 a, b, c, d, eを選択しなくてはいけなくなるので常勝では

ない．

不動点の計算で説明する．

RはNG以外の状態，Proc-NGである．

最初にX0 = Proc = s0, s1, s2, s3, s4, s5としてCPre1(X0)を計算する．

E(s0) = {s1}, E(s1) = {s2, s5}, E(s2) = {s3}, E(s3) = {s4}, E(s4) = {s0}, E(s5) =

{NG}であるから

Player1の手番 s0,s1,s3は遷移先（の少なくとも１つ）がX0に含まれるのでCPre1(X0)に

含まれる．一方Player2の手番 s2,s4は，遷移先（の全てが）がX0に含まれるのでCPre1(X0)

に含まれるが，s5の遷移先 (NG)は含まれないのでCPre1(X0)に含まれない．

従って，

X1 = CPre1(X0) = {s0, s1, s2, s3, s4}

を得る．繰り返し演算を行うとX2 = CPre1(X1) = X1となり収束して最大不動点を得

ることができる．

勝利集合はWin1 = {s0, s1, s2, s3, s4}となる．

Player1の手番 s1において，次の遷移先の状態 s5が勝利集合Win1に含まないのPlayer1

は常勝ではなくなり，M は ψを充足しない．

逆に Player1の手をWin1に含まれるように絞り込めば，ψを充足することになる．こ
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のように勝利集合を求める演算は，最大不動点計算 (ν)に帰着され，最大不動点は ψを充

足するモデルM の最大の部分モデルM ′′を求めていることに相当する．

3.3.3 他の充足性判定例 (CWB-NCの利用)

順序制約 ψpを naiveに順序強要演算である∇p演算を適用したモデルが ψpを充足する

最大のモデルであることを示すために，ここまでは充足Gameに従って充足性を説明して

きたが，他の手段を用いても充足性は示すことができる．

ここでは，プロセス代数CCSの処理系である”Concurrency Work Bench New Century”[1](以

下 CWB-NCと略す)を用いて，充足性を判定する例を示す．¶ ³
*プロセスを定義します，

proc X_ok = a.b.c.X_ok + e.b.c.X_ok

proc X_ng = a.b.c.X_ng + a.c.d.X_ng + e.b.c.X_ng

* こちらが充足すべき Specです

* (b.c)*以外ｎ動作を行うものは終端 (nil)に遷移します

proc Spec0 = ’b.Spec1 + ’c.nil

proc Spec1 = ’c.Spec0 + ’b.nil

*b,cを介して同期通信を強要させます

set Internals2 = {b, c}

*並列結合を行い同期通信を強要させます

proc Prod_ng = (X_ng | Spec0) \ Internals2

proc Prod_ok = (X_ok | Spec0) \ Internals2

µ ´
ここで，nilに遷移して（遷移先が無いから）deadlockになるような性質を様相論理を用

いて以下のように定義する．

prop can_deadlock =
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min X = [-]ff \/ <->X

ここで [-]ffは全てのアクションがまったく実行できない状況を表し，この状態に到達

するか可能性を再帰的に Xは定義している．minは最小不動点演算に関係している [2](詳

しくは付録A.2.4参照)．

deadlockになるかどうかを判定することにより，nilに遷移するかどうか，すなわち性質

Spec0を充足するかどうかを判定する．以下は can_deadlockを”dead.mu”というファイ

ルから読み，プロセス (Sys_ok,Sys_ng)が仕様 (Spec0)を充足するかどうかを，判定した

ログである．CWB-NCを用いた充足性判定の例は，付録A.3章を参照のこと．¶ ³
*プロパティ(nil遷移付き)と掛け合わせて deadlockしないか (nil遷移がないか）

* を見る方法

*以下のように nilに遷移するのをみつけます

load dead.mu

cwb-nc> search Prod_ok can_deadlock

States explored: 4

No state found satisfying can_deadlock.

cwb-nc> search Prod_ng can_deadlock

State found satisfying can_deadlock.

Path to state contains 1 states, invoking simulator.

1: Prod_ng

*cwb-nc-sim>µ ´
Spec0を Sys_okは充足し，Sys_ngは充足しないことがわかる．

3.4 ∇演算の導入

LTSに対して ψn
αi→βj

を充足するような動作を強要する演算∇ψn
αi→βj

を導入する．
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3.4.1 ∇ψn
αi→βj

ψn
αi→βj

に対応する LTS(LTSψn
αi→βj

とする)において，

以下順序制約 ψn
αi→βj

に対応する∇演算∇ψn
αi→βj

を以下のように定義する．

∇ψn
αi→βj

: Proc × int × Act × int × Act × int 7→ Proc

• 任意の LTSに対して,COM(LTS, LTS1’ψn
αi→βj

)によって定義される LTS’を得る

• LTS’において初期プロセス s0から到達可能な LTSの部分モデル LTS”を得る

到達可能な部分 LTSを得るための演算は，以下に示すCPre演算を用いる．

CPre1(X) = {s ∈ S1|∃t ∈ E(s), t ∈ X}

CPre1(X)が単調な関数であるので，Tarskiの不動点定理 [28] より，最大不動点，最小

不動点が存在し，適切な初期集合X0を選択して，CPre1(X)を繰り返し適用して，収束

先を求めることにより，不動点を手続き的に計算できることが，不動点理論より知られて

いる．

Win1 = νX.(R ∩ CPre1(X))

ここでRとはNGでない状態の集合 S − {NG}である．最大不動点の場合は，X0 = S

としてCPre1(X)を繰り返し適用し，収束する状態の集合が最大不動点 FIX である．

X0 = S

X1 = R ∩ CPre1(X0)

· · · = · · ·

Xn = R ∩ CPre1(Xn−1)

· · · = · · ·

FIX = limN(Xn), Xn = Xn−1

最大不動点が，到達可能な部分 LTSのプロセスの集合になる.

∇ψn
αi→βj

(P )は順序制約ψn
αi→βj

に従い，P を起点とするLTSの中でψn
αi→βj

に矛盾する遷

移を抑制する意味を持つ．
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例えば，プロセス PT1
def
= a · b · 0, PT2

def
= c · d · 0の並列結合に対して制約∇ψ1

bk→dk
を挿

入するとする．

最初に，PT1 | PT2は以下の LTSを構成している，¶ ³
LTS7:

Proc={s0=a.b.0|c.d.0, s1=b.0|c.d.0, s3=0|c.d.0, s6=0|d.0, s8=0|0,

s2=a.b.0|d.0, s5=a.b.0|0, s4=b.0|d.0, s7=b.0|0}

Act={a,b,c,d}

-a-> = {(s0,s1),(s2,s4),(s5,s7)}

-b-> = {(s1,s3),(s4,s6),(s7,s8)}

-c-> = {(s0,s2),(s1,s4),(s3,s6)}

-d-> = {(s2,s5),(s4,s7),(s6,s8)}µ ´
∇ψ1

bk→dk
の LTSからNG状態及びNGへの遷移を削除すると以下の LTS8を得る¶ ³

LTS8:

Proc = {P0,P1}

Act = {b,d}

-b->{(P0,P1)},-d->{(P1,P0)}µ ´
ここで LTS8の b,dを b, dに置き換え

M ′ = ∂b,d(s0 | P0)[b | b/b, d | d/d]

を計算し，s0’=s0|P0, s1’=s1|P0,s2’=s2|0,s3’=s3|P1,s4’=s4|P0, s6’=s6|P1,s8’=s8|P0，

とすると結果は，以下のようになる¶ ³
Proc={s0’,s1’,s2’,s3’,s4’,s6’,s8’}

Act={a,b,c,d}

-a-> = {(s0’,s1’),(s2’,s4’)}

-b-> = {(s1’,s3’),(s4’,s6’)}

-c-> = {(s0’,s2’),(s1’,s4’),(s3’,s6’)}

-d-> = {(s6’,s8’)}µ ´
即ちもとの LTSに比べて遷移が制限された LTSが得られた．

49



3.4.2 ∇ψn

OW:αi→βj

∇ψn

OW:αi→βj

演算は同様に ψn

OW:αi→βj
に対応する順序制約挿入演算である．

3.4.3 巡目を考慮した並列結合における∇演算

X = a · bX, Y = c · dY として

X | Y における巡目（ループの実行回数）を無視した，正味の状態はX | Y, bX | Y,X |

dY, bX | dY の 4状態であり，

X|Y:M0, bX|Y:M1, X|dY:M2, bX|dY:M3として，exocr(a)=ocr(a)-ocr(c)の値との

組合せで状態 (正味の状態, exocr(a)の値)を表現する事にする．

何も制約がなければ，exocr(a)は無限に増えるので，下図 3.7の (M0,0)を初期プロセス

とする無限 LTSを得る．

図 3.7: 無限状態 LTS

図 3.7の LTSに∇ψ1
ai→di

を適用する．

∇ψ1
ai→di

に対応する LTSは，以下の P0を初期プロセスとする LTSになるから¶ ³
Proc={P0,P1,P2,NG}

Act ={a,d},

-a->{(P0,P1),(P1,NG))},

-d->{(P1,P0),(P0,NG)},µ ´
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これらの並列同期結合演算を計算すると，状態を”(正味の状態,exocr(a),∇ψ1
ai→di

の状態)“

で表すと以下の図 3.8に表される LTSをえる．

図 3.8: ∇ψ1
ai→di

適用後の LTS

この例では，∇演算の結果，有限状態の LTS(図 3.8)が得られたことになる．このよう

に巡目を考慮した無限状態の LTSに対しても∇演算を行うことができる．

3.5 ∇演算と充足性

順序制約 ψn
a→bと∇ψn

a→b
演算の関係についてここでは述べる．

定理 3.5.1 (∇ψ演算と順序制約 ψの充足性) M = ∇ψn
x→y

(P )は制約 ψn
x→y を充たす P の

最大の部分モデルM ⊂ P である．

ψ1
a→dの充足性を判定する

まずM を拡張してMmonを得る．
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¶ ³
Proc={s0,s1,s2,s3,s4,s5,s6,s7,s8}

Act={a,a1,b,c,d,d1}

-a-> = {(s0,s01),(s2,s24),(s5,s57)}

-a1-> = {(s01,s1),(s24,s4),(s57,s7)}

-b-> = {(s1,s3),(s4,s6),(s7,s8)}

-c-> = {(s0,s2),(s1,s4),(s3,s6)}

-d-> = {(s2,s25),(s4,s47),(s6,s68)}

-d1-> = {(s25,s5),(s47,s7),(s68,s8)}µ ´
一方 Pψは以下のようにあらわせ¶ ³
Proc={ps0,ps1}

Act={a,d}

-a-> = {(ps0,ps1)}

-d-> = {(ps2,ps0)}µ ´
Pψにおける aを a1,dを d1と置き換え P ′

ψとする．

M ′ = ∂a1,d1(Mmon | P ′
ψ)[a1 | a1/a2, d1 | d1/d2]

を求めるとM ′の LTSは¶ ³
Proc={s0,s1,s2,s3,s4,s5,s6,s7,s8}

Act={a,a2,b,c,d,d2}

-a-> = {(s0,s01),(s2,s24)}

-a2-> = {(s01,s1),(s24,s4)}

-b-> = {(s1,s3),(s4,s6),(s7,s8)}

-c-> = {(s0,s2),(s1,s4),(s3,s6)}

-d-> = {(s4,s47),(s6,s68)}

-d2-> = {((s47,s7),(s68,s8)}µ ´
a2, d2に関する a, d遷移の拡張を削除すると，M に対して∇ψ1

a→d
を行ったものと同一の

LTSである．
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充足性の計算は性質 ψを充足するM の最大の部分モデルをもとめているから∇1
ψ演算

を施して得られた結果は，ψを充足するM の最大の部分モデルになっていることになる．

最大であるということは ψを充足するモデルで，∇1
ψ演算を施して得られた結果の部分

モデルであるものが存在する場合があることを示唆している．

∇ψn
x→y

(P )ならば，展開ルールに従って展開すると順序制約 x → yと矛盾する項は δに

書き換えられて消されるので，結果が制約 ψn
x→yを充足するのは自明である．

逆は成立しない，例えば PT1 = a · b, PT2 = c · dとし，ψa→dであるとする．

∇ψ1a→d(PT1 |PT2)の結果はψ1
a→bを充足するが，∇ψ1

b→d
(PT1 |PT2)の結果も (a → (b) → d

という意味で)ψ1
a→bを充足する，また∇ψ1

a→c
(PT1 | PT2)も同様に (a → (c) → dという意

味で)ψ1
a→bを充足する．

ψ1
a→bを充足する∇演算の集合の中で，順序制約ψ1

a→bと直接対応する∇ψ1
a→b
ものは，含

まれる半順序関係 (partial order)としては最大（これより順序制約が寛大なLTSを生成す

る∇演算がないという意味で）である．

以上の直感的な議論を，形式的に展開すると以下になる
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¶ ³
• モデルM に対しする∇ψ 適用結果をM ′ = ∇ψ(M)とし，ψに対応する LTSを

Pψ，M と Pψの共通アクションを Ssharedとすると以下のように表せる

M ′ = ∂Sshared
(M | Pψ)[α | α1/α2, α ∈ Sshared]

さらに CPre演算を用いて初期プロセスから到達可能な部分 LTSを求めたもの

を LTS1とする．

• モデルM に対する ψ を充足するを計算するための LTSをM ′′ とする，M の

α ∈ Ssharedに関する遷移関係 (s
α→ t)の拡張 (s

α→ st
α1→ t)をMmonとし，Pψ に

対してアクション αを α1に renameした LTSを P ′
ψ とし，α ∈ Ssharedを α1に

renameした集合を S ′
sharedとすると，M ′′は，

M ′′ = ∂S′
shared

(Mmon | P ′
ψ)[α | α1/α2, α ∈ Sshared]

M ′′においてM をPlayre1,PψをPlayer2としたときの，Player1側の勝利集合を

Win1とし，勝利集合に含まれるように Player1側のアクション選択を制限した

LTSを LTS2とする

• LTS1とLTS2は，Mmonに対する拡張を除けば同一の状態（プロセス）で構成さ

れる

• さらに LTS1のMmonに対する拡張を観測不能な τ に renameすると，LTS1と

LTS2の遷移の間に弱双模倣性 (week bisimlation)または観測等価性 (observation

equivalence)が成立する

• すなわちM に対する∇ψ演算の結果M ′はプロパティψを充足する最大のM の

部分モデルであるといえる

• よって，M ′ = ∇ψ(M)は ψを充足するが，逆は成立しない. すなわち ψを充足

する部分モデルはM ′のみとは限らない．µ ´
以上の議論は，ψn

xi→yj
と ψn

OW:xi→yj
に対して成り立つ．
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定理 3.5.2 (∇演算と順序制約の充足性 2) [32] M = ∇ψn
xi→yj

(M)は制約 ψn
xi→yj

を充たす

M の最大の部分モデルM ′ ⊂ M である．

3.5.1 ∇演算と順序制約ψの関係

LTSが有限 (finite)であるとは，LTSが，有限の状態で構成されることである．

例えば，ループするLTSはループの n番目の実行を区別しなければ有限の状態で構成さ

れるが，n番目の実行を区別すれば無限の状態をもつ遷移系になる．

無限の状態を持つ LTS同士の並列結合も，同様に無限の状態を持つ．

無限の状態をもつ LTSの並列結合に∇演算を行った結果の LTSでは，順序制約がある

ので，２つの LTS間のループの実行回数の差により，演算後の LTS の n回目のループを

区別することができる．

すなわち，∇に対しては，最大NLTS1 × NLTS2 × nの状態が考えられる．ここでNLTS

は LTSの n番目の実行を区別しない正味の状態の数であるとする．nが有限である場合に

は，∇を適用した LTSは有限である．

∇ψn

OW:xi→yj

(P |Q)は x ∈ ActP と y ∈ ActQの実行回数の差がnを越えると上書きされる

が，∇ψn
xi→yj

(P |Q) は xと yの実行回数の数が nを越える遷移を禁止している．並列結合す

る P,Q間でデータをやりとりしている場合には，nをバッファの数と思えば，前者はバッ

ファ長を越えてXが過剰実行する場合データが失われることを，後者は，過剰実行自体が

ない，すなわちデータが失われない並列結合を強制していることになる．ここで”上書き

されない”，とは，∇ψn
x→y
演算において ocr(x)=nの場合に，アクション xが実行されない

ことである．

∇演算と ψの充足性に関しては以下のように整理できる．

• ∇ψn
x→y

(P |Q)演算は ψn
x→yを充足する

• ∇ψn

OW:x→y

(P |Q)演算は ψn

OW:x→y
を充足する

• ∇ψn

OW:x→y

(P |Q)演算は ψn
x→yを充足しない．

CCSによる確認 (CWB-NCの利用)

図 3.7の LTSに∇ψ1
ai→di

を適用した結果 (図 3.8)に対応する LTSは以下である
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¶ ³
*図 4.3相当の LTS

proc s000 = a.s111 + c.s290

proc s111 = b.s011 + c.s301

proc s290 = a.s301

proc s011 = c.s201

proc s301 = b.s201 + d.s100

proc s201 = d.s000

proc s100 = b.s000 + c.s390

proc s390 = b.s290

µ ´
この LTSに対して P0 = ψ1

ai→di
, Q0 = ψ2

ai→di
, R0 = ψ1

di→ai
, の充足性を計算する
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¶ ³
*隠蔽用の定義

set Internals_ad = {a, d}

*性質 φ^1_{a_i->d_i}

proc P0 = ’a.P1 + ’d.nil

proc P1 = ’d.P0 + ’a.nil

*性質 φ^2_{a_i->d_i}

proc Q0 = ’a.Q1 + ’d.nil

proc Q1 = ’d.Q0 + ’a.Q2

proc Q2 = ’d.Q1 + ’a.nil

*性質 φ^1_{d_i->a_i}

proc R0 = ’d.R1 + ’a.nil

proc R1 = ’a.R0 + ’d.nil

*性質 1の調査のためのプロダクト　かつ 動作制限 (a,dに関する同期通信を強要)

proc Prod_P0 = (s000 | P0) \ Internals_ad

proc Prod_Q0 = (s000 | Q0) \ Internals_ad

proc Prod_R0 = (s000 | R0) \ Internals_adµ ´
以下のように∇演算後の LTSにおいて性質 P0, P1は充足しR0は充足しないとも充足

することを確認できる．
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¶ ³
cwb-nc>load dead.mu

cwb-nc>search Prod_P0 can_deadlock

..略..

No state found satisfying can_deadlock.

cwb-nc>search Prod_Q0 can_deadlock

..略..

No state found satisfying can_deadlock.

cwb-nc>search Prod_R0 can_deadlock

..略..

States explored: 1

State found satisfying can_deadlock.

Path to state contains 1 states, invoking simulator.µ ´

3.6 ∇演算の連動性

A,Bの並列結合演算 (|)に関する∇(A | B)演算の連動性を以下に定義する．

定義 3.6.1 (連動性) ∇(A |B)演算結果が有限であるとき，以下の弱合同性 (weak congru-

ence)関係が成り立つときに，AとBは連動する

• τ[A]∇(A | B) ' Bかつ

• τ[B]∇(A | B) ' C

有限性は，連動性の必要条件である．

例えば並列動作仕様E = {X = a · bX, Y = c · dY }に対するZ = (X | Y ) = (a · b | c · d)Z

は，a · b系列あるいは c · d系列が単独で無限実行する動作パターンを含むので，上記の意

味での弱後合同性が成立しないので，連動性を持たない

一方∇ψ1
a→d

(X | Y )の適用結果である LTS(図 3.8)は，無限の a · b系列も c · d系列も含ま

ないので連動性持つ．

58



このように連動性をもつことは並列結合 (|)した LTSが，元の構成要素の LTSの動作を

保存することを示している．

連動性は，推移的 (transitive)な性質を持つことは自明である．すなわちAとB が連動

し，かつ，BとCが連動するならば，AとCは連動する．

3.6.1 連動性の検証 (CWB-NCによる)

連動性を CWB-NCを用いて検証する．連動性の検証は，対象とするプロセスに対して，注

目するアクション以外を内部アクション τ に変換した射影演算結果に対して，livelockが

有るかどうかを検証することにより行う．

ここで livelockの有無を判断するプロパティは can_livelock を様相論理を用いて以下

のように定義する．¶ ³
prop can_livelock =

min X = livelock_now \/ <->X

prop livelock_now =

max X = <t>Xµ ´
ここで<t>は内部遷移 τ を表している．

livelock_nowは内部遷移による無限ループに陥る可能性のある状態に対応し，can_livelock

は Pos(livelock_now)に対応し，無限ループに陥る可能性のある状態に到達する可能性

があることを示している．

can_livelockは最大不動点と最小不動点を組み合わせることにより定義されているこ

とに注意．(詳しくはAcetoらの定義を参照 [2](p.136))

最初に連動しない例を示す．
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¶ ³
proc X = a.b.X

proc Y = c.d.Y

*Zは直積です

proc Z = (X | Y)

set Internals_ab = {a, b}

set Internals_cd = {c, d}

*ab,cdをそれぞれ隠蔽するためのものです

proc Hide_ab = ’a.Hide_ab + ’b.Hide_ab

proc Hide_cd = ’c.Hide_cd + ’d.Hide_cd

*Zから cdを隠蔽した遷移系を得ます

proc Proj_ab = (Z | Hide_cd) \ Internals_cd

*Zから adを隠蔽した遷移系を得ます

proc Proj_cd = (Z | Hide_ab) \ Internals_abµ ´
ここで Proj_abは c, dを τ に書き換えた射影結果である．Proj_adに対して livelockを

チェックする
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¶ ³
cwb-nc> search Proj_ab can_livelock

Building automaton...

States: 5

Transitions: 10

Done building automaton.

States explored: 1

State found satisfying can_livelock.

Path to state contains 1 states, invoking simulator.

1: Proj_ab

cwb-nc-sim>µ ´
can_livelock性質を充足する状態が発見された．

一方図 3.8に対応するプロセスは以下の s000になる¶ ³
proc s000 = a.s111 + c.s290

proc s111 = b.s011 + c.s301

proc s290 = a.s301

proc s011 = c.s201

proc s301 = b.s201 + d.s100

proc s201 = d.s000

proc s100 = b.s000 + c.s390

proc s390 = b.s290µ ´
a, bおよび c, dに射影したプロセスを作ります¶ ³
*s000から cdを隠蔽した遷移系を得ます

proc Proj2_ab = (s000 | Hide_cd) \ Internals_cd

*s000から adを隠蔽した遷移系を得ます

proc Proj2_cd = (s000 | Hide_ab) \ Internals_abµ ´
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Proj2_abに対して livelockを検査する¶ ³
cwb-nc> search Proj2_ab can_livelock

Building automaton...

States: 9

Transitions: 14

Done building automaton.

Building automaton...

States: 8

Transitions: 12

Done building automaton.

Building automaton...

States: 8

Transitions: 12

Done building automaton.

Building automaton...

States: 8

Transitions: 12

Done building automaton.

Building automaton...

..略..

States: 8

Transitions: 12

Done building automaton.

States explored: 9

No state found satisfying can_livelock.µ ´
今度は livelockしないことが確認できた
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3.7 ∇演算の交換性

∇演算を複数適用する場合において以下の性質を持つものを並列演算 (|)に関して，交

換可能であると定義する．

定義 3.7.1 (∇演算の交換可能性) プロセスA,B,Cを含むLTSに対する，∇演算，∇1,∇2

において，X = ∇1(A | ∇2(B | C))と Y = ∇2(∇1(A | B) | C)各々に対して，∇2(B | C)が

連動し，かつ∇1(A | B)が連動する時に，∇1,∇2は交換可能であると定義する．

交換可能であるとは，もともとの２つの ∇演算（∇2(B | C)，∇1(A | B)）に関わる性

質ψ1, ψ2が保存される範囲では，∇1,∇2どちらを先に適用しても結果は同じという意味で

ある．

定理 3.7.1 (交換可能性の定理) ∇1,∇2がそれぞれ連動性を持つならば交換可能である

以下の手順により示される．¶ ³
• ∇2が連動性をもつならば，∇2(B | C)の演算結果から act ∈ ActC の要素を隠蔽

するとBと弱合同等価になる，τ[C]∇2(B | C) ' B

• 弱合同等価は合同性 (congruence)を持つから∇1(A | B) ' τ[C]∇1(A | ∇2(B | C))

• 一方∇2の連動性より，τ[C]∇2(∇1(A |B) |C) ' ∇1(A |B)であり∇1(A |B)が保

存される，

• 同様に∇2(B | C)も保存されるので，∇1,∇2は交換可能であるµ ´

3.8 ACPにおける順序制約ψおよび∇演算

本節では CCSにおける順序制約 ψおよび∇演算を ACPに適用する場合の差分につい

て検証する．

ACPでは通信を伴わない同期並列実行 (|)が CCSに加えて許されているから，3.2.4節

における図 3.5に以下のルール (図 3.9)を追加する．
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P
α−→ P ′, Q

β−→ Q′

〈P | Q, k〉 α|β−→ 〈P ′ | Q′, k〉
0 < k < n

P
α−→ P ′, Q

β−→ Q′

〈P | Q,n〉 α|β−→ δ

P
α−→ P ′, Q

β−→ Q′

〈P | Q, 0〉 α|β−→ δ

図 3.9: ACPにおける順序制約 ψn
αi→βj

の追加ルール

∇演算は ψの展開ルールに従った LTSとの同期並列結合演算に基づいて定義されるの

で，∇演算でもACPにおいては図 3.9に従う．

たとえば，再帰方程式E = {X = a · X,Y = b · Y }に対して，CCSとしてX | Y を展開

すると以下の初期状態<P,0>の LTSを得る．¶ ³
LTS13:

Proc = {<P,i>}

Act = {a,b}

-a-> {(<P,i>,<P,i+1>)}

-b-> {(<P,i>,<P,i-1>)}µ ´
一方ACPとしてX | Y を展開すると以下の初期状態<Q,0>の LTSを得る¶ ³
LTS14:

Proc = {<Q,i>}

Act = {a,b}

-a-> {(<Q,i>,<Q,i+1>)}

-b-> {(<Q,i>,<Q,i-1>)}

-a|b->{(<Q,i>,<Q,i>)}µ ´
ACPにおけるψ1

ai→bi
に対応するLTSは，0 < k < 1を充たす kが存在しないので，CCS

の LTSと同じになる．
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P
α−→ P ′, Q

β−→ Q′

〈P | Q,n〉 α|β−→ 〈P ′ | Q′, n〉

図 3.10: ACPにおける∇OW 演算のルール

¶ ³
LTS_ψ^1_ai->bi

Proc = {P0,P1,NG}

Act = {a,b}

-a->{(P0,P1),(P1,NG)},-b->{(P1,P0),(P0,NG)}

-a|b->{(P0,NG),(P1,NG)}µ ´
ACPにおける∇ψ1

ai→bi
演算も同様にCCSの LTSと同じになる．

一方 ACPにおける∇ψ1

OW:ai→bi

演算は，k = nの場合に図 3.10のルールに従うものと

する．

対応する LTSは同時並列実行 a|bに伴う遷移を追加された以下の LTSになる．¶ ³
LTS_▽ψ^1_ai->bi

Proc = {P0,P1,NG}

Act = {a,b}

-a->{(P0,P1),(P1,NG)},-b->{(P1,P0),(P0,NG)}

-a|b->{(P1,P1),(P0,NG)}µ ´
ここで展開ルール (図 3.10)により a|bは P1すなわち k = 1の時のみ許されることに

注意．

<P,0>に∇ψ1
ai→bi

を適用すると，以下の LTSを得ることができ，これは ψ1
ai→bi

を充足す

る最大の部分モデルである．¶ ³
LTS15:

Proc = {<P,0>,<P,1>}

Act = {a,b}

-a-> {(<P,0>,<P,1>)}

-b-> {(<P,1>,<P,0>)}µ ´
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一方<Q,0>に∇ψ1

OW:ai→bi

を適用すると，図 3.10に従い a|bに関する遷移は exocr(a) > 0

の場合のみ可能であることを考慮すると，以下のLTSを得る．ここで a, bの同時並列実行

a|bは<Q1,1>のときのみの自己遷移しか許されなくなることに注意．¶ ³
LTS16:

Proc = {<Q,0>,<Q,1>}

Act = {a,b}

-a-> {(<Q,0>,<Q,1>)}

-b-> {(<Q,1>,<Q,0>)}

-a|b->{(<Q,1>,<Q,1>)}µ ´
以上の議論を図示したものが以下の図 3.11である．

図 3.11: ACPとCCSの関係
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第 4章

シナリオ合成の正当性の検証

本章では，eMSCで用いられる non blocking型の書き込みと blocking型の読み込みを組

み合わせた通信プロトコル挿入により，横・縦チェーンが実現できるかを，∇1

OW演算の

適用結果が制約 ψhや ψvを充足するかどうかを計算することにより検証する．CWB-NCを

検証に用いるためプロセス代数としてCCSを以下では用いている．

4.1 縦・横チェーンの形式化

横チェーン (ψh)，縦チェーン (ψv)の制約は，以下であった．

AψhB = enn(A)は stn+1(B)に先行し ∧ enn(B)は stn+1(A)に先行する

AψvB = enn(A)は stn(B)に先行し ∧ enn(B)は enn+1(A)に先行する

E = {X = a · bX, Y = c · dY }であるとする

横チェーン (XψhY )は，ψn
dk→ak+1

∧ ψn
bk→ck+1

であり，縦チェーン (XψvY )は，ψn
bk→ck

∧

ψn
dk→bk+1

となる．

ψn
x→

i yj
型の制約として形式化を行うには，xiの先行の上限nが必要である．nは横チェー

ン，縦チェーン個別に検討する．

4.2 横チェーンの検証

E = {X = a · bX, Y = c · dY }においては，横チェーン制約は
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ψn
bi→ci+1

∧ ψn
dj→aj+1

であり，これは

(ψ∞
bi→ci+1

∧ ψ∞
ck+1−n→bk

)∧

(ψ∞
dj→aj+1

∧ ψ∞
al+1−n→dl

)

に展開される．

ψ∞
ck+1−n→bk

は cに対する bの先行を押さえるが，n = 1であるとするとψ∞
ci→bi

となり，同

一巡目 (例えば i)においては ci, biの間に順序関係は不要であるから n = 1は過剰制約であ

る．巡目の逆転が起きないことが要求されるから ck → bk+1 すなわち ck−1 → bkすなわち

n = 2が最小の制限になる．ψ∞
aj+1−n→dj

も同様である．

従って a, d間，b, c間の個別の順序制約はそれぞれ ψ2
bi→ci+1

, ψ2
dj→aj+1

となる．

次に a, d間の制約と b, c間の制約を合わせた考察をする

n = 2の場合には，ψ∞
aj+1−n→dj

は ψ∞
ai−1→di

すなわち ψ∞
ai→di+1

を規定することになる．し

かし

X,Y が元来備える順序性および，ψ∞
bi→ci+1

より，ai → biかつ bi → ci+1かつ ci+1 → di+1

であることを考えると．ai → di+1は b, c間の順序制約およびX,Y がもつ元々の順序制約

から導出できる性質であり新たな動作制約にならない．b, c間も同様である．

すなわちa, d間の制約と b, c間の制約を合わせた場合にはn ≥ 2であればよいことになる．

最初に E = {X = a · bX, Y = c · dY }のX,Y 間において ψhを充足する最大の部分モ

デルを計算する．つぎに，ψhに対応する∇1

OW型の演算をX,Y 間に施した結果が ψhを

充足するかどうかを検証し，最後に実際の eMSCで採用された連係プロトコルに対応する

∇1

OW演算による充足性を検証する．

横チェーンの制約 ψh := ψ2
dn→an+1

∧ ψ2
bn→cn+1

は，以下の 2つの LTS(それぞれ初期プロ

セスは P1,Q1)で表すことができる．¶ ³
LTS9: LTS10:

Proc={P0,P1,P2,NG}, Proc={Q0,Q1,Q2,NG}

Act ={a,d}, Act ={c,b}

-a->{(P1,P0),(P0,NG),(P2,P1)},-c->{(Q1,Q0),(Q0,NG),(Q2,Q1)},

-d->{(P0,P1),(P1,P2),(P2,NG)},-b->{(Q0,Q1),(Q1,Q2),(Q2,NG)}µ ´
前章より，順序制約の LTSを∇演算の LTSに読み替えて，ACPの同期実行を考慮した
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LTS4のプロセス=〈M0, 0〉に対して同期並列結合することにより，横チェーン制約ψhを充

足する最大の解 (図 4.1)が得られる．

図 4.1: 横チェーン制約を充足する最大の部分モデル

LTS9owおよびLTS10owがそれぞれ∇ψ1

OW:dk→ak+1

,∇ψ1

OW:bk→ak+1

に対応するLTSである．¶ ³
LTS9ow: LTS10ow:

Proc={P0,P1,NG}, Proc={Q0,Q1,NG}

Act ={a,d}, Act ={c,b}

-a->{(P1,P0),(P0,NG)},-c->{(Q1,Q0),(Q0,NG)},

-d->{(P0,P1),(P1,P1)},-b->{(Q0,Q1),(Q1,Q1)}µ ´
図 4.2は∇演算適用後の LTSである．

図 4.2が横チェーン制約を充足しているかどうかを検証する．図 4.2を LTSと CWBの

プロセスに書き下すと以下の s0011になる
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図 4.2: 横チェーン挿入後の LTS

¶ ³
*LTS_yokoに相当するプロセスを定義します

proc s0011 = a.s1101 + c.s2910

proc s1101 = b.s0101 + c.s3000

proc s2910 = a.s3000 + d.s0910

proc s0101 = c.s2000

proc s3000 = d.s1010 + b.s2001

proc s0910 = a.s1000

proc s2000 = d.s0010

proc s1010 = b.s0011

proc s1000 = b.s0001

proc s2001 = d.s0011

proc s0010 = a.s1100

proc s0001 = c.s2900

proc s1100 = b.s0101

proc s2900 = d.s0910µ ´
ここで LTS9,LTS10に対応するプロセスをそれぞれ P1,Q1と定義し，プロセス s0011と

の同期通信を伴う並列結合をとりプロセス Prod_ad,Prod_bcを得る．
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¶ ³
*隠蔽用の定義

set Internals_bc = {b, c}

set Internals_ad = {a, d}

set Internals_bd = {b, d}

*上書きされない性質その 1 for ad

proc P1 = ’a.P0 + ’d.P2

proc P2 = ’a.P1 + ’d.nil

proc P0 = ’a.nil + ’d.P1

*上書きされない性質その 1 for bc

proc Q1 = ’c.Q0 + ’b.Q2

proc Q2 = ’c.Q1 + ’b.nil

proc Q0 = ’c.nil + ’b.Q1

*性質 1の調査のためのプロダクト　かつ 動作制限 (a,dに関する同期通信を強要)

proc Prod_ad = (s0011 | P1) \ Internals_ad

*性質 2の調査のためのプロダクト かつ 動作制限 (b,cに関する同期通信を強要)

proc Prod_bc = (s0011 | Q1) \ Internals_bc

µ ´
∇演算適用後の遷移系（図4.2）の性質P1,Q1の充足性を検証するためにProd_ad,Prod_bc

に対してそれずれ nilに遷移しないことを，deadlockにならない性質で検証する．
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¶ ³
cwb-nc> search Prod_ad can_deadlock

..略..

States explored: 15

No state found satisfying can_deadlock.

cwb-nc> search Prod_bc can_deadlock

..略..

States explored: 15

No state found satisfying can_deadlock.

µ ´
このように図 4.2は横チェーンの制約 ψhを充足する．

次に連動性の検証を行う，ここでは，∇ψ1

OW:dk→ak+1

∇ψ1

OW:bk→ak+1

(X |Y ) の結果である

LTSが，もとのX,Y に対して連動性を持つことを示す．

以下のプロセスを追加しs0011の動作をそれぞれa,bおよびc,dの信号に射影 (Proj_ab,Proj_cd)

したときに，元々のXの動作の仕様 (Spec_ab)，Yの動作の仕様 (Spec_cd)と観測同値関

係があるかどうかを検証する．¶ ³
*ab,cdをそれぞれ隠蔽するためのものです

proc Hide_ab = ’a.Hide_ab + ’b.Hide_ab

proc Hide_cd = ’c.Hide_cd + ’d.Hide_cd

set Internals_ab = {a, b}

set Internals_cd = {c, d}

*s011から cdを隠蔽した遷移系を得ます

proc Proj_ab = (s0011 | Hide_cd) \ Internals_cd

*s011から adを隠蔽した遷移系を得ます

proc Proj_cd = (s0011 | Hide_ab) \ Internals_ab

µ ´
72



隠蔽 (射影)したものが，can_livelockの性質を持たないことを確かめる．¶ ³
cwb-nc> search Proj_ab can_livelock

..略..

States: 14

Transitions: 18

Done building automaton.

States explored: 15

No state found satisfying can_livelock.

cwb-nc> search Proj_cd can_livelock

..略..

States: 14

Transitions: 18

Done building automaton.

States explored: 15

No state found satisfying can_livelock.µ ´
このように，∇演算により得られた横チェーン挿入後の LTSは，ψhを充足するとおｔ

もに，もともとのプロセスX,Y に対して連動性の性質を持つことが確認された．

4.3 縦チェーンの検証

E = {X = a · bX, Y = c · dY }においては，縦チェーン制約は

ψn0
bi→ci

∧ ψn1
dj→bj+1

であり，これは

(ψ∞
bi→ci

∧ ψ∞
dj→bj+1

)∧

(ψ∞
ck−n0

→bk
∧ ψ∞

bl+1−n1
→dl

)

に展開される．
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ψ∞
ck−n0

→bk
は cに対する bの先行を押さえる制約であるが，bによる上書きを禁止する性

質より ck → bk+1すなわち ck−1 → bkとなり n0 = 1が上限値になる．

一方，ψ∞
bl+1−n1

→dl
は bに対する dの先行を制約するが，blの実行以前に dlが実行される

ことはないから dl → blとなり n1 = 1となる．

横チェーンと同様に順序制約同士のつながりを考慮すると，

ci → di → bi+1であるので，ψ∞
ck→bk+1

は自明となり n0 ≥ 1でよいことになる．

また bl → cl → dlであるので同様に n1 ≥ 1でよい．

最初に縦チェーン制約を充たす最大の部分モデルをもとめる．ここでは n0 = n1 = 1と

すると，以下の２つの LTS(初期プロセスは P0,Q1)で表せる¶ ³
LTS11: LTS12:

Proc={P0,P1,NG}, Proc={Q0,Q1,NG}

Act ={b,c}, Act ={b,d}

-b->{(P0,P1),(P1,NG)}, -b->{(Q1,Q0),(Q0,NG)},

-c->{(P1,P0),(P0,NG)}, -d->{(Q0,Q1),(Q1,NG)}µ ´
LTSは以下のように展開されるここで状態=(正味の状態,，exocr(b), exocr(d))とし，初

期状態を (0,0,1)であるとする．

横チェーンの場合と同様に，LTS4,LTS11,LTS12の同期並列結合を行い下図 4.3のψvを

充足する最大の LTSを得る．

LTS11owおよび LTS12owがそれぞれ∇ψ1

OW:bk→ck

,∇ψ1

OW:dk→bk+1

に対応するLTSである．¶ ³
LTS11ow: LTS12ow:

Proc={P0,P1,NG}, Proc={Q0,Q1,NG}

Act ={b,c}, Act ={b,d}

-b->{(P0,P1),(P1,P1)}, -b->{(Q1,Q0),(Q0,NG)},

-c->{(P1,P0),(P0,NG)}, -d->{(Q0,Q1),(Q1,Q1)}µ ´
LTS4とLTS11ow,LTS12owの同期並列結合演算結果は，図 4.3と同一の構造をもつLTS

を得る．即ち∇OW型の演算を施した物は，縦チェーン制約 ψvを充足する．

縦チェーンの連動性を，横チェーンと同様に検証する．図 4.3を CWBのプロセスとし
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図 4.3: 縦チェーン制約を充足する最大の部分モデル

て表現すると以下の s0001になる¶ ³
*LTS_tateに相当するプロセスを定義します

proc s0001 = a.s1101

proc s1101 = b.s0110

proc s0110 = a.s1210 + c.s2000

proc s1210 = c.s3100

proc s2000 = a.s3100 + d.s0001

proc s3100 = d.s1101µ ´
a, bおよび c, dを捨象するために以下を用意します．
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¶ ³
*ab,cdをそれぞれ隠蔽するためのものです

proc Hide_ab = ’a.Hide_ab + ’b.Hide_ab

proc Hide_cd = ’c.Hide_cd + ’d.Hide_cd

set Internals_ab = {a, b}

set Internals_cd = {c, d}

*s0001から cdを隠蔽した遷移系を得ます

proc Proj_ab = (s0001 | Hide_cd) \ Internals_cd

*これはもとの X=a.b.Xの動作仕様

proc Spec_ab = a.b.Spec_ab

*s0001から abを隠蔽した遷移系を得ます

proc Proj_cd = (s0001 | Hide_ab) \ Internals_ab

*これはもとの Y=c.dYの動作仕様

proc Spec_cd = c.d.Spec_cdµ ´
隠蔽 (射影)したものが，can_livelockの性質を持たないことを確かめる．
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¶ ³
cwb-nc> search Proj_ab can_livelock

..略..

States: 6

Transitions: 8

Done building automaton.

States explored: 7

No state found satisfying can_livelock.

cwb-nc> search Proj_cd can_livelock

..略..

States: 6

Transitions: 8

Done building automaton.

States explored: 7

No state found satisfying can_livelock.µ ´
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第 5章

シナリオ合成結果の実装

シナリオ合成は，コマンド図で定義された互いに並列に動作する個別の状態遷移機械が，

シナリオ図で定義された実行順序制約（のシステム）に沿った動作をするように，状態遷

移機械間に適切な動作連係の通信プロトコルを挿入した状態遷移システムを作成する．

これまで (3章,4章)は，主にCCSを用いてコマンド図で定義された互いに並列に動作す

るプロセスに対して，シナリオ図で定義された順序制約ψと，ψを充足する１プロセスに

合成するための∇演算について議論した．

ここでは，シナリオ合成結果の実装1，すなわちACPdrtに従った離散化について議論す

る．実装の方法として，1)∇演算の結果を 1プロセスとして離散化する，2)ACPdrtにおい

て∇演算と同等の効果を持つチャネルとチャネルに対する読み書きのプロトコルを挿入し

た 2プロセスとして離散化する，を述べる．

最初にACPで記述されたプロセスを１プロセスとしての離散化について述べる．次に

チャネルとチャネルに対する読み書きプロトコルの導入による離散化を述べる．

5.1 プロセス代数から実装へ

ACPやCCSのプロセス代数では順序制約のみを規定しているので，本質的に可能な動

作列を複数含有する（非決定性があるということ）．ところが実装においては，この複数

の可能性すなわち非決定性は排除される．すなわち可能な動作列のうち一つが選択されて

1ここでは，いわゆる物理的な実装 physical implementationではなく、広義の実現 implementation を指

す
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実現される．実装においては，この複数の可能性，すなわち非決定性は削除されなければ

ならない．すなわち可能が動作のうち一つを選択することが必要となる．

例えば横チェーンの順序制約を充足する最大の LTSは 4.1図の LTSで表す事ができた．

コマンド活性体の合併は，最大の LTSの選択実行 (+)を決定化して１つの逐次的に連

続するLTSを求める操作である．このとき，コマンドは離散かつ並列に動作可能であるか

ら，前節のように σd(a | c) · σd(b | d)のような，並列行実行も得られることを考慮すると，

例えば，1階のループで，a～dの一巡をする LTSに限れば，以下の 13種類の可能性のあ

る LTSを得る．

X = σd(a | c) · σd(b | d)X

X = σd(a) · σd(c) · σd(b) · σd(d)X

X = σd(a) · σd(c) · σd(d) · σd(b)X

X = σd(a) · σd(c) · σd(d | b)X

X = σd(a | c) · σd(b) · σd(d)X

X = σd(a | c) · σd(d) · σd(b)X

X = σd(c) · σd(a) · σd(d) · σd(b)X

X = σd(c) · σd(a) · σd(b) · σd(d)X

X = σd(c) · σd(a) · σd(b | d)X

X = σd(a) · σd(b | c) · σd(d)X

X = σd(c) · σd(a | d) · σd(b)X

X = σd(a) · σd(b) · σd(c) · σd(d)X

X = σd(c) · σd(d) · σd(a) · σd(b)X

このように，シナリオ合成結果をプロセス代数における再帰方程式で形式化することに

より，可能なマージの組合せの全体を再帰方程式として計算でき (網羅的)，また得られた

再帰方程式から面積や性能の要求仕様を考慮して任意の選択結合 (+)された部分項を選択

し，シナリオ図が規定する連係制約を充足する１つの状態遷移機械として合併することが

可能になることがわかる．

上記例では σd(a | c) · σd(b | d)は時間性能は高いが，アクションを同時に実行しなくてな

らないので面積としては他の候補に比べて不利である．
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5.2 チャネルへの書込みプロトコルの挿入操作の導入

前節ではシナリオ合成の結果を１つのプロセスとして合成した．ここでは元々のコマン

ド起因のプロセスを維持したまま，シナリオが規定する順序制約を充足する手段としてチャ

ネルとチャネルに対する読み書きプロトコルの挿入を導入する

操作 InsertBrW(E,a,b,i,B):Eは再帰方程式名，a,bはアクション名，iはチャネルの Id名，

Bはバッファの初期値を，以下のように定義する．ここでチャネルは 3.1.4節で導入された

ものを用いる．

定義 5.2.1 (操作 InsertBrW(E,a,b,i,B)) 操作 InsertBrW(E,a,b,i,B):Eは再帰方程式名，

a,bはアクション名，iはチャネルの Id名，Bはバッファの初期値である．再帰方程式Eに

対して，チャネル ch1(i, buff)を導入し，アクション br(0)を bの前に，w(0)を aの後にそ

れぞれ aおよび bと同一離散時間区切り (σd())内に挿入する操作である

5.2.1 ∇演算と InsertBrWの関係

再帰方程式 E = {X = σd(a)X,Y = σd(b)Y }に対して，InsertBrW(E,a,b,0,0)を操作さ

せると，E ′を得る．

E ′ = {X = σd(w0(a))X,Y = σd(br0(b))Y }

チャネルのバッファへデータの有無で状態が区別できるので，以下では，再帰方程式の

n番目の実行を特にXn, Yn(n ∈ N)のように区別しない．

状態を，〈プロセス項,チャネル状態,次チャネル状態 〉，チャネル状態は{(チャネル Id,バッファの値), ...}

により表すとすると，

X,Y の並列結合 〈X ‖ Y, {(0, 0)}, {}〉は，図 3.2，3.3のチャネルの操作的意味に従うと，

以下のように展開できる．
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〈X ‖ Y, {(0, 0)}, {}〉
τ→ 〈(σd(a0)X ‖ σd(br0(b0))Y ), {(0, 0)}, {(0, 1)}〉
a0→ 〈(σd(w0(a1))X ‖ σd(br0(b0))Y ), {(0, 1)}, {}〉
τ→ 〈(σd(w0(a1))X ‖ σd(b0)Y ), {(0, 1)}, {(0, 0)}〉
τ→ 〈(σd(a1)X ‖ σd(b0)Y ), {(0, 1)}, {(0, 1)}〉

a1|b0→ 〈(X ‖ Y ), {(0, 1)}, {}〉

· · ·
a2|b1→ 〈(X ‖ Y ), {(0, 1)}, {}〉

· · ·

このように展開される．一方，X,Y をCCSに対応させたXCCS, YCCSに対して∇ψ1
ak→bk

(XCCS‖

YCCS)演算を適用すると，a0 · b0 · a1 · b1 · · · の動作を行う LTSとして並列合成される．

n番目の実行を an, bnと区別すれば，

σ(a0) · σd(b0 | a1) · · ·

と展開されるので，ψ1ak → bkは充足される．なお，この展開は前節 (3.8節)における

LTS16の可能な動作の１つである．

このように，∇ψ1
xk→yk

演算は，離散プロセス (ACPdrt)では，操作 InsertBrW(E,x,y,0,0)

により，実現（実装）することができる．

別の例として，∇ψ1
xk→yk+1

演算は，例えば y0は，制限なしで実行され，ynから xn−1（こ

こで n ≥ 1）の実行に順序制約される．これは，離散プロセスでは，挿入するチャネルの

バッファ初期値を 1にすることにより，最初の y0が制限なしに実行されることを表すこと

ができるので，操作 InsertBrW(E,x,y,0,1)により，実現（実装）することができる．

先ほどの例と同様に，Eに操作 InsertBrW(E,x,y,0,1)を適用した場合の展開を示す．
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〈X ‖ Y, {(0, 1)} {}rangle
τ→ 〈(σd(a0)X ‖ σd(br0(b0))Y ), {(0, 1)}, {(0, 1)}〉
τ→ 〈(σd(a0)X ‖ σd(b0)Y ), {(0, 1)}, {(0, 1)}〉

a0|b0→ 〈(X ‖ Y ), {(0, 1)}, {}〉

· · ·
a1|b1→ 〈(X ‖ Y ), {(0, 1)}, {}〉

· · ·

n番目の実行を an, bnと区別すれば，

σd(a0 | b0) · σd(a1 | b1) · · ·

となり ψ1
ak→bk+1

は充足される．

5.3 横チェーン用プロトコルの挿入

横チェーンは，２つのプロセスが連動して動作し，かつデータが上書きされないという性質

ψ1
dk→ak+1

, ψ1
bk→ck+1

両方が成立することが必要であった．LTSの場合には，∇1
dk→ak+1

,∇1
bk→ck+1

を適用することにより，これらを充足するLTSが得られることがわかっていた．ここでは，

離散実行するプロセスでの実現について InsertBrWを用いる実現を検討する．

再帰方程式 (3.1)において，∇1
dk→ak+1

,∇1
bk→ck+1

を適用することは，

InsertBrW(E,d,a,1,1)かつ InsertBrW(E,b,c,2,1)を適用することに対応する．

X = σd(br1(a)) · σd(w2(b))X

Y = σd(br2(c)) · σd(w1(d))Y

〈X ‖ Y, {(1, 1), (2, 1)}, {}〉は
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〈X ‖ Y, {(1, 1), (2, 1)}〉
τ→ 〈(σd(a)σd(w2(b))X ‖ σd(br2(c))σd(w1(d))Y ), {(1, 1), (2, 1)}, {(1, 0)}〉
τ→ 〈(σd(a)σd(w2(b))X ‖ σd(c)σd(w1(d))Y ), {(1, 1), (2, 1)}, {(1, 0), (2, 0)}〉

a|c→ 〈(σd(w2(b))X ‖ σd(w1(d))Y ), {(1, 0), (2, 0)}, {}〉
τ→ 〈(σd(b)X ‖ σd(w1(d))Y ), {(1, 0), (2, 0)}, {(2, 1)}〉
τ→ 〈(σd(b)X ‖ σd(d)Y ), {(1, 0), (2, 0)}, {(1, 1), (2, 1)}〉

b|d→ 〈(X ‖ Y ), {(1, 1), (2, 1)}, {}〉

· · ·

と展開され，n番目の実行を an, bn, cn, dnと区別すると，

σd(a0 | c0) · σd(b0 | d0) · σd(a1 | c1) · · ·

と続く動作が得られ，ψ1
dk→ak+1

, ψ1
bk→ck+1

両方が成立することがわかる．

これは，シナリオの形式化における横チェーン挿入後のLTS(図4.1)において，ACPとの違

い (3.8節参照)を考慮して(M0,0,P1,Q1),(M3,0,P0,Q0)間にa|cのパス，(M3,0,P0,Q0),(M0,0,P1,Q1)

間に b | dのパスを追加したLTS上で以下の，部分パスを選択し，非決定性を削除したこと

に相当する．

(M0, 0, P1, Q1)
a|c→ (M3, 0, P0, Q0)

b|d→ (M0, 0, P1, Q1) . . .

5.4 縦チェーン用プロトコルの挿入

縦チェーンは，２つのプロセスが連動して動作し，かつデータが上書きされないという性

質ψ1
bk→ck

, ψ1
dk→bk+1

両方が成立することが必要であった．LTSの場合には，∇1
bk→ck

,∇1
dk→bk+1

を適用することにより，これらを充足するLTSが得られることがわかっていた．ここでは，

離散実行するプロセスでの実現について InsertBrWを用いる実現を検討する．

再帰方程式 (3.1)において，∇1
bk→ck

,∇1
dk→bk+1

を適用することは，

InsertBrW(E,b,c,1,0)かつ InsertBrW(E,d,b,2,1)を適用することに対応する．

X = σd(a) · σd(br2(w1(b)))X

Y = σd(br1(c)) · σd(w2(d))Y

〈X ‖ Y, {(1, 0), (2, 1)}{}〉は，
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〈X ‖ Y, {(1, 0), (2, 1)}〉
a0→ 〈σd(br2(w1(b0)))X ‖ σd(br1(c0)) · σd(w2(d0))Y ), {(1, 0), (2, 1)}, {}〉
τ→ 〈σd(w1(b0))X ‖ σd(br1(c0)) · σd(w2(d0))Y ), {(1, 0), (2, 1)}, {(2, 0)}〉
τ→ 〈σd(b0)X ‖ σd(br1(c0)) · σd(w2(d0))Y ), {(1, 0), (2, 1)}, {(1, 1), (2, 0)}〉
b0→ 〈σd(a1) · σd(br2(w1(b1)))X ‖ σd(br1(c0)) · σd(w2(d0))Y ), {(1, 1), (2, 0)}, {}〉
τ→ 〈σd(a1) · σd(br2(w1(b1)))X ‖ σd(c0) · σd(w2(d0))Y ), {(1, 1), (2, 0)}, {(1, 0)}〉

a1|c0→ 〈σd(br2(w1(b1)))X ‖ σd(w2(d0))Y ), {(1, 0), (2, 0)}, {}〉
τ→ 〈σd(br2(w1(b1)))X ‖ σd(d0)Y ), {(1, 0), (2, 0)}, {(2, 1)}〉
d0→ 〈σd(br2(w1(b1)))X ‖ σd(br1(c1)) · σd(w2(d1))Y ), {(1, 0), (2, 1)}, {}〉
τ→ 〈σd(w1(b1))X ‖ σd(br1(c1)) · σd(w2(d1))Y ), {(1, 0), (2, 1)}, {(2, 0)}〉

· · ·

と展開され，n番目の実行を an, bn, cn, dnと区別すると，

σd(a0) · (σd(b0) · σd(a1 | c0) · σd(d0)) · · · (σd(bi) · σd(ai+1 | ci) · σd(di)) · · ·

と続く動作が得られ，ψ1
bk→ck

, ψ1
dk→bk+1

両方が成立することがわかる．

これは，シナリオの形式化における縦チェーン挿入後の LTS(図 4.3)において，ACPと

の違い (3.8節参照)を考慮して (M0,1,P1,Q0),(M3,1,P0,Q0)間に a | cのパスを追加した

上で以下の a | cのパスを追加した上で以下の，部分パスが選択されることに相当する．

(M0, 0, P0, Q1)
a→ (M1, 1, P0, Q1)

b→ (M0, 1, P1, Q0)
a|c→ (M3, 1, P0, Q0)

d→ (M1, 1, P0, Q1) . . .

5.5 シナリオ合成の手順

これまで，シナリオで定義された順序制約 ψを充足するようにコマンドの LTSを合成

して離散時間の動作仕様 (ACPdrtのプロセス)として実装する手段として，∇演算結果の

LTSをリソースや性能を加味して１つのプロセスとして決定化する方法と，複数プロセス

を保持したままプロセス間の通信チャネルとチャネルに対する読み書きプロトコルの挿入

(InsertBrW)により実現する方法の２種類があることがわかった．

この節ではシナリオ合成において，これらの２つの手段を組み合わせて，シナリオ・コ

マンドから適切な合成結果を得る手順を示す．
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シナリオ合成 (Synteisis(SC,CMD,MC))は以下の手順で実現される．

1. シナリオ図から制約 ψの集合 SC(ψシステムと呼ぶ)を得る

2. SC(ψシステム)を，∇演算で結合されたコマンド cmd ∈ CMDからなる式 (∇シス

テムと呼ぶ)を得る

3. ∇演算に従い，1)2つの LTSを 1つに合成するあるいは，2)プロトコル挿入 (Insert-

BrW)を順次行う．

4. ∇演算の適用が全て行われたとき，結果として得られたコマンドの LTSの集合がシ

ナリオ合成の結果となる．各々のLTSが，HWのモジュール (VHDL なら entity)に

対応する．

ψシステムから∇システムを得るアルゴリズムを以下では述べる．

シナリオ SC = 〈PS,RH,RV 〉に対して，個々のプロセスに適宜∇演算を適用して合成

結果である∇システムを得る以下の手順に従う．ここでは 3.7.1節における∇演算の交換

可能性の説明で用いた書換え規則をつかって，任意のシナリオが∇システムに書き換えら

れるることを示す．

RをRHあるいはRVとし，i,jを制約を区別する番号であるとすると，書き換え規則は，

以下のように書ける．¶ ³
-[書換規則]--------

PS={X,Y,Z}

R={(X,Y,i),(Y,Z,j)}

↓

PS={▽ i(X|Y),Z}

R={(▽ i(X|Y),Z,j)}

----------------µ ´
例えば，図 3.6の例では,

シナリオは SCabcd = 〈PS,RH,RV 〉と表される．ここで PS = {A,B,C,D}, RH =

{(A,B), (C,D)}, RV = {< B,C >}である．
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ステップ１ :書き換え規則を用いた∇演算の適用

シナリオ SCabcdに順次書き換え規則を適用すると例えば以下の書き換えシーケンス

が得られる．

---------------------------

PS={A,B,C,D}

RH={(A,B,1),(C,D,3)}

RV={<B,C,2>}

↓

PS={▽ 1(A|B),C,D}

RH={(C,D,3)}

RV={<▽ 1(A|B),C,2>}

↓

PS={▽ 2(▽ 1(A|B)|C),D}

RH={(▽ 2(▽ 1(A|B)|C),D,3)}

RV={}

↓

PS={▽ 3(▽ 2(▽ 1(A|B)|C)|D)}

RH={}

RV={}

---------------------------

書換は停止し，以下の∇システムを得る．

∇sc1(A,B,C,D) = ∇3(∇2(∇1(A | B) | C) | D)

書換は一意ではなく，Rから取り出す関係の順番の組合せにより，同様の計算を繰り

返して，結果として以下のヴァリエーションを得る．

• ∇3(∇2(∇1(A | B) | C) | D)

• ∇1(A | ∇3(∇2(B | C) | D))
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• ∇1(A | ∇2(B | ∇3(C | D)))

• ∇3(∇1(A | ∇2(B | C))) | D)

これらは，交換可能であるという意味で等しい（=）．

ステップ 2 :合成

一旦∇システムが得られたら，これに従い (ステップ 2a):2つの LTSを 1つに合成す

るあるいは，(ステップ 2b):プロトコル挿入 (InsertBrW)を順次行う．2つの LTSを

1つにまとめることを以下では畳み込むと表現する．

ステップ 2a :畳み込みによる合成

例えば図5.1では，先にA,Bを1つに畳み込み，次にCを続けて畳み込む例 (Scenario1

→ Scenario1B→ Scenario1C)と，先に B,C を 1つに畳み込み，続けて Aを畳み込

む例 (Scenario1→ Scenario1A→ Scenario1C)が合流することを示している．前者は

∇3(∇2(∇1(A | B) | C) | D)に，後者は∇1(A | ∇3(∇2(B | C) | D))に相当する．

図 5.1: シナリオ畳み込み

どの畳み込みを選択するか，どこまで畳み込みを行い，どこから InsertBrWによる

プロトコル挿入を行うかは，実装したときの性能や面積等の非機能要件の評価結果

を用いる．

以上のように，シナリオ定義，コマンド定義から合成手順に従って実装であるLTS のシ

ステムを得る手順が明らかになった．
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第 6章

全システムの統合

シナリオマージとは，複数のシナリオ合成の結果を，１つのシステムとしてまとめる操

作である．最初は最大並列に動作する状態遷移機械群としてマージされ，性能やリソース

制約を考慮して，適切なコマンド活性体（状態遷移機械）を選択して逐次合併することで，

システムを最適化する．ここでは，プロセス代数にてマージ操作とマージ操作によっても

元々のシナリオ動作が保持されることを説明する.

6.1 シナリオマージ

シナリオの合併 (マージ)とは，複数のシナリオを１つのシナリオにマージする操作で

ある．

シナリオはコマンド起因のLTSが互いに順序制約に従って動作するための，順序制約の

システムであったから，シナリオのマージは，制約同士の合成操作になる．シナリオのマー

ジでは，シナリオ間に跨る順序制約を新たに考慮する．代表的なシナリオ間の順序制約は

排他関係である．排他関係はシナリオ同士がリソースを共有する部分を含む場合に，新た

に挿入される．

マージされたシナリオが得られた後に，前章までで説明したシナリオ合成にて，コマン

ドの LTSに適切な，プロトコルを挿入したり，コマンドの合併を行って，最適化な実装解

を得る．
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6.1.1 排他関係

E = {X = a · bX, Y = c · dY }における a, bと c, d間の排他関係ψ{a,b,c,d}は以下の初期プ

ロセスを P0とする以下の LTSとして表現できる．¶ ³
LTS20:

Proc = {P0,P1,P2}

Act = {a,b,c,d}

-a->{(P0,P1),(P1,NG),(P2,NG)}

-b->{(P1,P0),(P0,NG),(P2,NG)}

-c->{(P0,P2),(P1,NG),(P2,NG)}

-d->{(P2,P0),(P0,NG),(P1,NG)}µ ´
順序制約と同様に，ψ{a,b,c,d}を強制する∇ψ{a,b,c,d}演算をEに施すと以下の初期プロセス

(M0,P0)の LTSを得る．¶ ³
LTS21:

Proc = {(M0,P0),(M1,P1),(M2,P2)}

Act = {a,b,c,d}

-a->{<(M0,P0),(M1,P1)>}

-b->{<(M1,P1),(M0,P0)>}

-c->{<(M0,P0),(M2,P2)>}

-d->{<(M2,P2),(M0,P0)>}µ ´

6.1.2 アービターの挿入

eMSCでは排他制約に対して，特別なアービターLTSを導入し，アービターとコマンド

の LTS間に InsertBrWによりプロトコルを挿入して，排他動作を実装していた．
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X = σd(w1(τ)) · σd(br2(a)) · σd(w3(b)) · X

Y = σd(w4(τ)) · σd(br5(c)) · σd(w6(d)) · Y

ABT = σd(br1(w2(τ)) · σd(br3(τ)) · ABT+

σd(br3(w4(τ)) · σd(br5(τ)) · ABT

ここで τ は無名アクションでありABTはアービターのプロセスである．ABT自体の合

成は，本論文の範囲外であるが，プロパティからコントローラ本体を合成する技術として

例えばRamadgeとWonhamの研究 [24]がある．

6.2 シナリオマージによるシステムの統合例

図 6.1はシナリオマージの例を図示したものである．マージ後にC,D, I, Jが同一のバス

を共有して通信するというリソース制約がある場合には，D, IおよびC, J間に排他制約が

挿入される．

図 6.1: シナリオマージの例

排他制約が守られれば，元々のシナリオは遅延は生じるが実行される（図 6.1の例では

シナリオの実行はクロスしている）．
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このようにシナリオマージにおいても，制約ψとこれを強制する∇演算を導入し，これ

を実装する InsertBrWプロトコル挿入を割り当てるという枠組みに沿って説明できた．
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第 7章

関連研究

7.1 プロパティの形式化と検証手法

本論文ではプロセス代数で記述された検証対象の LTSに対して、検証したいプロパティ

を LTSとして表現し，Gameに基づく解法により充足性を検証した．プロパティの検証方

法の代表的な手法であるモデル検査とGameに基づく手法の関係についてここでは述べる．

モデル検査 [10]ではモデルを記述する手段を Promela等の仕様記述言語として提供し，

LTL(Linear Temporal Logic)やCTL(Computational Tree Logic)に代表される時相論理に

よって検証したいプロパティを記述する．検証手順としては，automaton理論に基づき，

モデルを automataに内部で変換し，また一方プロパティも automataに変換し，モデルの

automataが受理する言語が，プロパティの automataが受理する言語に包含されるか（モ

デルの振る舞いが，プロパティで許容されている範囲に収まっているかどうか）を判定す

る．具体的な計算手順は例えば記号モデル検査では、モデルの automatonとプロパティの

否定型の automatonの直積に対して非空性（受理言語があること）を計算するという手順

をとってプロパティの充足性を判定している [10]．

一方，計算機科学における様々な検証・合成問題はGame理論により形式化されること

がわかっている [30]．例えば状態遷移系の検証技術の基盤となる，LTS（ラベル付き遷移

システム）間 (ここでは LTS1と LTS2とする)の双模倣性 (bisimimular)の判定を，LTS1

と LTS2の間のGame（この場合はまねっこ game）と見なすことで形式化することができ

る．また，例えば reactiveシステム（環境からの刺激に対してシステムが応答する）にお

いては，性質ψ に対する検証問題は，性質ψが成立する範囲に動作が留まることをシステ
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ム側の目的とし、範囲から外すことを環境側の目的とするシステムと環境の間の gameと

見なすことができる．システム側に必勝戦略が存在するならば，必勝戦略に従ってシステ

ムが動く限りにおいてψが正しいことが検証される．また，性質ψに対してこれを充足す

るシステムを合成する問題を，合成問題 [9, 16, 23]と呼ぶ．合成問題においてはシステム

の外部を環境として，環境とシステムの間の相互作用を game として形式化し，システム

側が環境側に勝てる戦略を持ちうるかを計算し，システム側に必勝戦略がある場合に，性

質が合成可能であるとする．そして勝利戦略から性質を充足するシステムの動作仕様を合

成する [24, 17, 22]．

一方，インターフェイス理論 [11]では，互いに通信するLTS1，LTS2が与えられたとき，

これらが矛盾（通信の空振りが起きない）無く連携して動作するための外部 (LTS1および

LTS2の外)入力の制約を計算する．ここではLTS1⊗LTS2が矛盾に至らない安全 (safe)な

領域へ滞留するための条件を計算するために”Safety-game”と呼ばれるGame理論の手法

を適用している．インターフェイス理論は，２つのインターフェイス (LTS1,LTS2)が連携

するための前提条件を計算するという意味でインターフェイスの摺り合わせ検証を行って

いることに相当し，従来の組み合わせ検証による状態爆発を回避する技術として着目され

ている [31]．

また本論文における性質の形式化 (3.2.4章)のように、性質 ψをラベル付遷移システム

(LTS)として形式化すれば，インターフェイス理論は性質ψを充足するための環境側の動

作制約（仮定=Assume)を計算していることになる [14]．また到達可能性（いつかは ψが

成り立つ）を検査するためにはReachablity-Gameの考え方が適用される．

このようにGame理論による形式化は，同じ性質ψに関する検証と合成を一つのフレー

ムワークで取り扱えるので問題とその解法の見通しを良くする．また，以下の実用的なメ

リットを持っている．まず勝利戦略の計算は，適切な関数の最大不動点・最小不動点を求

める問題に帰着できることが知られており，これにより有限の時間で記号的に解（正しい

かどうかの判定，双模倣であるかどうかの判定，合成可能であるかどうかの判定）を求め

ることができる．さらに不動点計算の記号的な計算においては，モデル検査等で使われる

効率化の手段（BDD等）を用いることができる．例えば Stevensと Staring[25]によると、

プロセス代数系の検証環境CWB(The Edinburgh Concurrency Workbench)では v7.0より

従来のタブロー法に基づくモデル検査から gameベースのモデル検査に切り替えることに

より、スケーラビリティが格段に向上したことを報告している．
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また Staring[27, 25]によると，µ計算 (様相 µ計算)は時相を含む論理に基づく検証や合

成の基本的な形式化理論であり、モデル検査などで用いられている CTL(計算木論理)を

包含する体系である。様相 µ計算におけるモデル検査は、parity-gameに線形時間でエン

コード可能 (Emerson他 [12])であり，モデル検査は、モデル (M)とプロパティ(P )の間の

充足性Game(P に対してM を充足することを示そうとするPlayerIと、逆のPlayer2の間

のGame)として形式化できる。M,P がラベル付遷移システム (LTS)としてモデル化でき

る場合は、直積 (M ⊗ P )をGameのArenaとして計算してMとPの間のGameとして形

式化できることが知られている [26]．

本論文における検証という目的においては従来のモデル検査手法以外にGameに基づく

手法を用いる理由はない．本論文においてGameに基づく手法を採用した理由は，まずプ

ロパティである順序制約を形式化する方法が時相論理による記述よりもLTSとして形式化

するほうが自然であった点，さらには，将来的な発展方向としてインタフェース理論との

親和性（組合せの検証から、摺り合わせの検証へ）および、合成問題との親和性があるか

らである．

またGame問題に帰着できれば、検証を専用のソルバを用いて行うこともできる．PGSolver[21]

はこのような観点に基づき、種々のparity gameの解法アルゴリズムを集めた汎用のGame

エンジンである．PGSolverを用いた game の解法の具体例は付録A.1.6にて説明する．

7.2 MSCからの合成手法

7.2.1 MTS(Model Transition System)のマージによる方法

UchitelらのMTS[29]は，プロセスの部分仕様をMTS(Modal Transition System)を用

いて記述し，複数のMTS部分仕様を１つのMTSとしてマージすることを行う．MTSは，

required,posible,maybeという3種のトランジションを持つことにより必須の仕様 (required)

と可能性のある仕様 (possible,maybe) を区別することを特徴としている．マージ対象の複

数のMTSに成立するトランジションを比較して可能遷移 (maybe)を必須遷移 (required)

に変更するあるいは不要ならば取り除く修正 (refinement)を行いMTSの共通解を得るこ

とによりMTSのマージを定義している．マージ処理は状態遷移機械に対して実行順序の

部分的な仕様が複数与えられたときに，仕様をマージして全てを充足する単一の状態遷移
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機械の実体を計算することに相当する．

7.2.2 MSC(Message Sequence Chart)から不足の仕様を導出する方法

Alureら [3]は，メッセージシーケンス図 (MSC)において，MSCの集合から implyされ

るMSCを導出する方法 (weak realizability)により，明示的に表現されない意図しない動

きや dead lockを起こす可能性のあるMSC例を生成提示する．この implyするMSCが，

dead lockしない場合，順次もとのMSCの集合に追加して，最後に何も implyされなくな

る時が，MSCが safe realizableの場合で，このとき，このMSCの集合から，並列動作する

automatonである状態遷移機械を求める．Alurらの手法は，目的もスコープもUchitelら

の手法と同じであるが，部分仕様であるMSCを足しこむことにより，足らない仕様 (imply

されるMSC)を生成できるところが特徴である．

7.2.3 提案手法との比較

UchitelやAlureの提唱する手法では，MSCを制約として捕らえて，制約を実現するシ

ステムを合成する，いわゆる「合成問題」の入力としてMSCを捕らえている．

我々のアプローチでは，対象システムをコマンドとシナリオの 2階層のMSCとしてモ

デル化し，コマンドは直接離散プロセスとして変換し，またシナリオで定義される順序制

約に関しては，これを充足する最大の部分モデルを得るような合成コマンド (∇演算のこ

と)を個別に導入して，これらを組み合わせて全体のシナリオ動作を担保した．
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第 8章

まとめと展望

本研究では，eMSCシステム (1章)における仕様記述と合成手順をプロセス代数 (2章)

によって形式化し，正しさを保証する枠組みについて検討した．

3章では eMSCシステムにおける下位階層プロトコルであるコマンド記述を，離散時間

拡張されたプロセス代数ACPdrtを用いて形式化することができた．プロセス代数における

並行結合 (‖)を拡張したCOMM演算を導入し，シナリオ動作を LTS上の順序制約 ψn
xi→yj

として形式化することができた．また順序制約ψn
xi→yj

の充足性を定義し，LTSに動作制限

を与える∇演算を導入し順序制約 ψとの間の関係 (充足性)を明らかにした．

4章ではシナリオ合成に対する性質の充足性の判定および，正しいプロセスの合併の計

算が保障されることが判った．5章ではシナリオ合成結果を実装と結びつける 2つの方法

について明らかになり，6章ではシナリオマージを考察し排他動作の例において 5章まで

の枠組みで取り扱えることを示した．

本研究によりシナリオ形式で記述された仕様に従ってプロセス間連携のための部分プロ

トコルを逐次挿入してシナリオを合成して，得られたシナリオを複数マージすることによ

りシステム全体の仕様を構成的に構築する手法が確立された．

今後の展望としては，シナリオマージにおける合併操作を設計探索の最適化問題として

形式化することや，マージにおける連携制約自体をシステム要求仕様から導出することが

考えられる．
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第 A章

付録

A.1 Gameの理論の概要

Gameとは，2人の Playerが，互いに自分の手番を打ち，どちらかが勝利するまでこれ

を続ける問題であるとする．

Gameの理論では，片方が必ず勝つ必勝戦略を求めることが，目的とされる．

計算機科学における様々な問題はGameの理論により形式化されることがわかっている．

例えば状態遷移系の検証技術の基盤となる，LTS（ラベル付き遷移システム）間 (ここで

は LTS1と LTS2とする)の双模倣性 (bisimimular)の判定を，LTS1と LTS2の間のGame

（この場合はまねっこゲーム）と見なすことで説明することができる．

また，検証問題も，例えばリアクティブシステム（環境からの刺激に対してシステムが

応答する）においては，検証問題は，プロパティψが正しいと定義される範囲に留まるこ

とを目的関数とする，環境とシステムの間のゲームと見なすことができる．システムに必

勝戦略が存在するならば，ψが正しいことが検証される．また到達可能性（いつかはψが

成り立つ）を検査するためにはReachablity-Game の考え方が適用される．

また，合成問題も，リアクティブシステムを例にとると，環境とシステムの間のゲーム

において，環境の動作のプロパティ（動作制約）が与えられているときに，システムが環

境に勝てる戦略を持ちうるか？について計算することにより，システムの動作仕様を合成

する．

Gameによる形式化は，問題とその解法の見通しを良くする以外に，以下の実用的なメ

リットを持っている．まず勝利戦略の計算は，適切な関数の最大不動点・最小不動点を求
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める問題に帰着できることが知られており，これにより，有限の時間で記号的に解（正し

いかどうかの判定，双模倣であるかどうかの判定，合成可能であるかどうかの判定）を求

めることができる．さらに不動点計算の記号的な計算においては，モデル検査等で使われ

る効率化の手段（BDD等）を用いることができる．

A.1.1 Gameの構造と勝利集合

まず最初にGame構造 (Game Structure)を以下のように定義する．

定義 A.1.1 (Game構造 (Game Structure))

G = 〈S,M, Γ1, Γ2, δ〉

S は状態の集合，M は Moveの集合，Move割り当て (Γi : S × 2M/∅, i = 1, 2)は状態

s ∈ S に対して，Player iの可能なMoveの集合 Γi(s) ⊆ M を割り当てる関数，遷移 δ :

S × M × M → Sは，状態 sに対してPlayer1,Player2のMoveの後，到達する次状態の集

合を得る関数 δ(s, a, b) ∈ Sにより定義される．

またGame構造Gは，以下の性質を充たすときにTurn-based　Gameと呼ぶ．

定義 A.1.2 (Turn-based Game)

Game構造G = 〈S,M, Γ1, Γ2, δ〉は，S上の写像 γ : S 7→ {1, 2}が存在し，s ∈ Sに対する

Playerの順番を規定し，全ての s ∈ Sに対して，γ(s) = iならば，|Γ−i| = 0すなわち，一

方 (i)の順番である状態 sにおいては他方 (−i)の可能なMoveが必ずない．

Tunr-based Gameにおいては状態 Sは，Player1の手番である S1，Player2の手番であ

る S2のどちらかに分類される，すなわち S = S1 ∪ S2である．

Game構造における戦略は，状態列（打つ手の履歴）S+に対して，次のMove m ∈ M

を決める関数として定義される．

定義 A.1.3 (戦略 (strategy))

Player i (i=1,2)の戦略は πi : S+ → M で表される写像である．

また πのクラス（πの集合ということ）をΠとする．
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定義 A.1.4 (Outcome)

また状態 s ∈ Sと戦略 π1, π2があたえられたとき，sから開始して戦略を適用して得られ

る，状態の列を s0, s1, s2, .. = outcoume(s, π1, π2) ∈ Sωと呼ぶ．ここでSωは状態Sの無限

列 (トレースと呼ぶ)の集合全体である．

• s0 = s

• ∀k, sk+1 = πi(s0, ..., sk)...sk ∈ Si

Outcomeの定義をみてもわかるように，必ずしも Player1,Player2は交互に手番がくる

わけではない．

Player 1と Player2がR ⊆ Sをゴール (goal)とし，skをトレース s ∈ Sω の k番目の要

素だとすると，Rに対する勝利条件 (Winning Condition)は以下のような Sω の部分集合

（状態の無限列の集合)として定義する．

定義 A.1.5 (勝利条件:Winning Condition)

Reachablity Game

◇R = {σ ∈ Sω|∃k.σk ∈ R}

　トレースの k番目の要素 skが少なくとも１つはRに含まれている

Safety Game

○R = {σ ∈ Sω|∀k.σk ∈ R}

トレースの全ての要素がRに含まれている．

　

定義 A.1.6 (勝利集合:Winning states)

勝利条件に対して，勝利集合を定義する．Player1が勝利条件を満たすような戦略を（Player2

の戦略にかかわらず）常に持つことができる，状態の集合を勝利集合と定義する．〈1〉□R, 〈1〉◇R

と表す．
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〈1〉◇R = {s ∈ S|∃π1 ∈ Π1.∀π2 ∈ Π2.outcomes(s, π1, π2) ⊆◇R}

〈1〉□R = {s ∈ S|∃π1 ∈ Π1.∀π2 ∈ Π2.outcomes(s, π1, π2) ⊆□R}

すなわち，勝利集合は全ての Player2の戦略に対して，勝利条件に滞留できるような戦

略を Player1が一つでも持ちうるような状態の集合である．

勝利集合Win1が求まれば，Player1のGameに対する勝ち負けを以下のように判定で

きる．

任意の状態 sからの Player1の Move割り当てが Γ1(s) ∩ Win1 6= φである場合には，

Player1は遷移先状態がWin1に含まれるように自分の次のアクションを選択すれば勝利で

きる．常に Γ1(s) ⊂ Win1である場合には，Player1は何を選択しても勝利するので常勝で

ある．Γ1(s) ∩ Win1 = φとなるような状態 sが一つでも存在するならば，Player1は負け

である．

勝利集合の求め方，

まずゲーム構造を，G = (S,M, Γ1, Γ2, δ)とする

X ⊂ Sに対して Pre(X)を以下のように定義する．

定義 A.1.7 (Pre:Conditional Predecessor(Controllable Predecessor))

Pre(X)は conditional predecessorとよばれる集合で，Player1が１回の turnで gameの状

態がXに含まれる様に，制御できるような前状態 sの集合を表す．

Pre1(X) = {s ∈ S|∃a ∈ Γ1(s).∀b ∈ Γ2(s).δ(s, a, b) ⊆ X}

これは，Turn based Gameならば，E(s)を状態 sから可能な遷移先の状態の集合とする

と，以下と同等である．

Pre1(X) = {s ∈ S1|∃t ∈ E(s), t ∈ X} ∪ {s ∈ S2|∀t ∈ E(s), t ∈ X}

A.1.2 Gameの逐次解法

Reachablityゲームの解法 (だんだん広がって境界に到達するイメージ) 　 〈1〉◇R：Reach-

ablityゲームにおける Player1の勝利集合，を求めるには　以下のXnXに関するイ

タレーションが収束するまで繰り返すことにより求まる．
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X0 = φ

...

Xk+1 = R ∪ Pre1(Xk), ∀k ≥ 0

...

〈1〉◇R = limk→∞ Xk

すなわち，Rに到達できる全ての前状態を順に追加していって（∪演算）それが収束

するところが，勝利集合　　

Safetyゲームの解法 (だんだん狭まって境界に到達するイメージ) 　一方 〈1〉□ R:Safety

ゲームにおけるPlayer1の勝利集合を求めるには，　以下のXnに関するイタレーショ

ンを収束するまで繰り返す．

X0 = S

...

Xk+1 = R ∩ Pre1(Xk), ∀k ≥ 0

...

〈1〉□R = limk→∞ Xk

すなわち，Rに留まることができる全ての前状態を順に削除していって（∩演算）そ

れが収束するところが，勝利集合

A.1.3 不動点による形式化

勝利集合は，最小不動点 (µ)，最大不動点 (ν)の計算として形式化される．

〈1〉◇R = µX.(R ∪ Pre1(X))

〈1〉□R = νX.(R ∩ Pre1(X))

また，不動点演算の双対性より，Safety-GameのPlayer1のゴール ( R)に対する勝利集

合の補集合は，Player2のReachablity-Gameにおけるゴールの否定 (¬R)に対する勝利集

合と同じことがわかる（Player1の勝利は Player2の負け）
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¬νX.(R ∪ Pre1(X)) = µX.(¬R ∩ Pre2(X))

計算の複雑さ

最大不動点計算は PreI(X) を適用するに従って状態の数が単調減少するので，最大 |S|

ステップで収束する．しかし，Preiを求める計算は，観測可能な変数の数 nに対してEX-

PTIME(すなわち)であることが知られており，BDDによる効率的な計算が行われる．

”A Lattice Theory for Solving Games of Imperfect Information“

A.1.4 Gameによる検証 (µ計算の場合)

µ計算 (様相µ計算)は時相を含む論理に基づく検証や合成の基本的な形式化理論であり、

モデル検査などでもちられている CTL(計算木論理)を包含する体系である。モデル検査

は、モデル (M)とプロパティ(P )の間の充足性Game(P に対してM を充足することを示

そうとするPlayerIと、逆のPlayer2の間のGame)として形式化できる。M,P がラベル付

遷移システム (LTS)としてモデル化できる場合は、直積 (M ⊗ P )をGameのArenaとし

て計算してMと Pの間のGameとして形式化できることが知られている。

ここではプロパティ(P )が様相論理で記述される場合のモデル検査、特にµ計算における

モデル検査のGameの理論による解法の概要を Staring[27, 25]による形式化に沿って示す。

最初に µ計算の文法と意味を定義する。

µ計算における式とは、Propを命題定数、Actをアクション、V arを変数の集合である

とするとき以下の文法にて定義される、

F := tt | ff | Prop | ¬Prop | V ar | F ∨ F | F ∧ F | 〈Act〉F | [Act] F | µV ar.F | νV ar.F

式は遷移システムにより解釈される。ここで遷移システムとはM = 〈S, {Ra}a∈Act, σ〉に

より構成され、Sは状態の集合、Ra = S × Sは遷移関係 σ : Prop → P(S)は命題定数に

対してこれが成立する状態の集合を割り当てる関数であるとする (ここで P(S)は Sの集

合の集合=べき集合 2Sを意味する)。

値割り当て V : V ar → P(S)は変数に対して状態の集合を割り当てる関数である。
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遷移システムM と変数への値割り当て V : V ar → P(S)に対して式 ψが真となる状態

の集合を ‖ψ‖M
V を以下のように定義する

‖tt‖M
V = S , ‖ff‖M

V = {}

‖p‖M
V = σ(p) , ‖¬p‖M

V = S − σ(p)

‖X‖M
V = V (X)

‖〈a〉α‖M
V = {s : ∃s′.Ra(s, s

′) ∧ s′ ∈ ‖α‖M
V }

‖ [a] α‖M
V = {s : ∀s′.Ra(s, s

′) ∧ s′ ∈ ‖α‖M
V }

‖µX.α(X)‖M
V =

∩
{S ′ ⊂ S : ‖α‖M

V [S′/X] ⊂ S ′}

‖νX.α(X)‖M
V =

∪
{S ′ ⊂ S : S ′ ⊂ ‖α‖M

V [S′/X]}

ここで V [S/X]とは値割付 V において q 6= Xの場合は V [S/X] (q) = V (q) q = Xの場

合は V [S/X] (X) = Sであるものを示す。

そして s ∈ ‖α‖M(sにおいてはM を鑑みると αは真であるというほどの意味)の代わり

にM, s |= αと記述することとする

µ計算におけるモデル検査問題とは、与えられた αと有限遷移システムM および状態

s0において、M, s0 |= αであるかどうかを決定する処理である。

また以降では演算 [] , 〈〉に現れるActの部分集合の簡易表現として、−KによりAct−K

（Kの補集合)を表すものとする。特別なケースとして−はAct − ∅ = Actを表す。

µ計算によるプロパティ例

safety 悪い状態に陥らないことを示す。悪い状態の complementがΦであるとすると

νZ.Φ ∧ [−] Z

としてあらわせる。悪いアクションが発生しないという見方をするならば、

νZ. [K] ff ∧ [−] Z

としてあらわせる。

liveness ある良い性質がいつかは成立することを示す。Φを良い良い状態を表すとすると

µZ.Φ ∨ (〈−〉tt ∧ [−] Z)

104



またアクションに着目すると

µZ.〈−〉tt ∧ [−K] Z

組み合わせ safetyと livenessを組み合わせたプロパティもある、たとえば aが発生する場

合は、いつかは bが発生する

νZ. [a] (µY.〈−〉tt ∧ [−b] Y ) ∧ [−] Z

としてあらわせる

モデル検査ゲーム

µ計算のモデル検査をGameで解く手法を紹介する。

V を値割付、Eをプロセス、Φを µ計算の式であるとしたとき、Gv(E, Φ)をモデル検査

ゲーム1と定義する。

Gv(E, Φ)では、PlayerIが、Eが値付け V に対してΦを充足しないことを証明しようと

し、PlayerIIは逆を行うGameを実行する。

Gv(E, Φ)のplayは有限あるいは無限の (E0, Φ0)...(En, Φn)..列であり、Φi ∈ Sub(Φ), Ei ∈

P(E0)である。

いま仮に play列が (E0, Φ0)...(Ej, Φj)であるとして次の可能な手番moveはΦjの形式に

依存して決定される。¶ ³
Gameのルール

• Φj = Ψ1∧Ψ2ならば、PlayerIがΨi を選択する。すなわちEj+1 = Ej, Φj+1 = Psii

• Φj = Ψ1∨Ψ2ならば、PlayerIIがΨi を選択する。すなわちEj+1 = Ej, Φj+1 = Ψi

• Φj = [K] Ψならば、PlayerIがEj
a→ Ej+1を選択し、Φj+1 = Ψとする

• Phij = 〈K〉Ψならば、PlayerIIがEj
a→ Ej+1を選択し、Φj+1 = Ψとする

• Φj = σZならばΦj+1 = Z,Ej+1 = Ej

• Φj = ZかつΦ0においてZに関連する部分式がσZ.ΨならばΦj+1 = Ψ, Ej+1 = Ejµ ´
1元論文では property checking game
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¶ ³
Player Iの勝利条件

1. 有限の playが (E0, Φ0)...(En, Φn)であり、Φn = ffあるいはΦn = Z(ZはΦ0の中

で束縛されないかつEn /∈ V (Z))

2. 有限の playが (E0, Φ0)...(En, Φn)であり、　　　 Φn = 〈K〉Ψかつ {F : E
a→

F ∧ a ∈ K} = ∅

3. 無限の playが (E0, Φ0)...(En, Φn)...であり、infinitely oftenに展開される変数 χi

の中で最外郭のものが νχ.Ψ という形式をとる場合µ ´¶ ³
Player IIの勝利条件

1. 有限の playが (E0, Φ0)...(En, Φn)であり、Φn = ttあるいはΦn = Z(ZはΦ0の中

で束縛されないかつEn ∈ V (Z))

2. 有限の playが (E0, Φ0)...(En, Φn)であり、　　　 Φn = [K] Ψかつ {F : E
a→

F ∧ a ∈ K} = ∅

3. 無限の playが (E0, Φ0)...(En, Φn)...であり、infinitely oftenに展開される変数 χi

の中で最外郭のものが µχ.Ψ という形式をとる場合µ ´
playが無限の場合は infinitely oftenに展開される「最外郭の不動点」により勝者が決まる。

最小不動点の場合はPlayerIが、最大不動点の場合にはPlayerIIが勝利する。最外郭とは式

の subsumption関係（部分式の関係）により定義される。たとえばσχ1σχ2..σχnΦ(χ1, .., χn)

であるとすると infinitely oftenに展開される χaの中で他の chiiを subsume するもっとも

大きい chijが存在するはずで、これを最外郭と定義する。

例

D
a→ D′, D′ a→ D′, D

b→ D′′ であり、Ψが

µY.νZ. [a] ((〈b〉tt ∨ Y ) ∧ Z)

であるとすると、DとD′は性質Ψを充足しない、つまりPlayerIはG(D′, Ψ)において、勝

利戦略を持つことになる、これを以下に示す。
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(D′, Ψ)(D′, νZ. [a] ((〈b〉tt ∨ Y ) ∧ Z))(D′, [a] ((〈b〉tt ∨ Y ) ∧ Z))

(D, (〈b〉tt ∨ Y ) ∧ Z)

ここで PlayerIは (〈b〉tt ∨ Y )を選択する。

...(D, 〈b〉tt ∨ Y )

ここでPlayerIIが (D, 〈b〉tt)を選択すれば即自負けになるので、(D,Y )を選択する、play

は続き、

(D,Y )(D, νZ. [a] ((〈b〉tt ∨ Y ) ∧ Z))(D, [a] ((〈b〉tt ∨ Y ) ∧ Z))

(D′, (〈b〉tt ∨ Y ) ∧ Z)

ここで PlayerIは (D′, Z)を選択する

...(D′, Z)(D′, [a] ((〈b〉tt ∨ Y ) ∧ Z))...

以上のように、繰り返しが得られて、Z、Y はそれぞれ infinitely oftenに出現するが、Y

は Zを subsumeし、Y は最小不動点と関連するから PlayerIが勝つ。すなわち PlayerIは

以下のメモリなしの必勝戦略を持ちえる。

• (D, (〈b〉tt ∨ Y ) ∧ Z)の場合には (D, 〈b〉tt ∨ Y )を選択する

• (D′, (〈b〉tt ∨ Y ) ∧ Z)の場合には (D′, Y )を選択する

A.1.5 Parity Game

まず一般的な (Turn-basedでない)Game Gを以下のタプルにより定義する。

〈VE, VA, T ⊂ (VE ∪ VA)2, Acc ⊂ V ω〉

また V = VE ∪ VAとして、v ∈ V に対する successorsを vT = {v′ ∈ V |(v, v′) ∈ T}と記

述する。

無限の playの結果である無限の v ∈ V の状態列をパス (path)と呼ぶ (ψ = v0v1v2... ∈

V ω)。
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ここで Accは勝利条件 (winning condition)を定義する pathの集合で、〈VE ∩ VA, T 〉は

EveとAdam2の手番のノードで分割された有向グラフであるといえる。T (v, v′)が成立す

るとき v′を vの successorであるという。VE, VAはそれぞれ Eve,Adamの手番である。

無限のplayの結果である無限の状態列 v0v1v2v3...をpathと呼ぶ。pathがEveに対して勝

利している (winning path for Eve)であるとはパスがAccに属していることであるとする。

Eveの戦略 σとは v ∈ VEに対して succesorを得る関数 (σ : VE → P(V ))である。起点 v

からの戦略 σが勝利戦略であるとは、v起点で σを施しつつ得られるパスがすべて勝利パ

スであることである。

メモリ付の戦略とはM をメモリとして、以下の c,upにより定義される戦略である

c : M × VE → P(V ), up : M × V → M,m0 ∈ M

ここで upは選択した手に依存してメモリ要素を更新する関数m0は初期メモリであると

する。一般的にはメモリはパス履歴を用いることが多い。メモリが不要な戦略をmemory

less strategyあるいは history free strategyと呼ぶ。

Cを有限のColorの集合、χを状態からCへの写像 χ : V → C、F ⊂ P(C)とすると勝

利条件 (Muller, Rabin, Street, Parity, Buchi condition)は以下のように定義される。

Muller condition (Acc = F):π ∈ Wχ(Acc) iff Inf(χ(π)) ∈ F

Rabin condition (Acc = {(E0, F0), (E1, F1), ..., (Em−1, Fm−1)}) :π ∈ Wχ(Acc) iff ∃k ∈

[m] s.t. Inf(χ(π)) ∩ Ek = ∅ ∨ Inf(χ(π)) ∩ Fk 6= ∅

Streett condition (Acc = {(E0, F0), (E1, F1), ..., (Em−1, Fm−1)}) :π ∈ Wχ(Acc) iff ∃k ∈

[m] s.t. Inf(χ(π)) ∩ Ek 6= ∅ ∧ Inf(χ(π)) ∩ Fk = ∅

Parity condition (Cは有限な整数の集合)

• max parity condition:π ∈ Wχ(Acc) iff max(Inf(χ(π)))が偶数

• min parity condition:π ∈ Wχ(Acc) iff min(Inf(χ(π)))が偶数

Buchi condition (Acc = F ∈ C):π ∈ Wχ(Acc) iff Inf(χ(π)) ∩ F 6= ∅

ここでInf(χ(π))はχ(π)に無限の頻度で (infinitely often)出現する色の集合を指す。”Par-

ity condition“はMuller conditionの特殊ケースである。
2Player1 と Player2とも呼ばれる
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Mullerゲーム、Buchiゲーム、Rabinゲーム、Streetゲームはすべて Parityゲームに帰

着することができることが知られており ([15])、これらを regular gameと呼ぶ。

X conditionを勝利条件とするゲームをXゲーム (例 parityゲーム)と呼ぶ。

A.1.6 PGSolveによる充足判定例

Gameによる µ計算のモデル検査の解法は parity gameとして読み替えることができる。

すなわち playにおける PlayerI,IIの手番 (Ei, Φj)に対して {1, 2}をそれぞれ割り当てるラ

ベルを用意すればよい。

parity gameの定義より、playの中で infinitely oftenに現れるラベルが 1の場合はPlayerI

が、そうでない場合には PlayerIIが勝利がわかる。

D
a→ D′, D′ a→ D′, D

b→ D′′ であるようなモデルに対して G(D, νZ.〈b〉tt ∧ 〈−〉Z)を展開

すると以下のグラフA.1を得る。

図 A.1: Game
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s1:(D, νZ.〈b〉tt ∧ 〈−〉Z) s8:(D, 〈−〉Z)

s2:(D,Z) s9:(D′, 〈−〉Z)

s3:(D′, Z) s10:(D′′, 〈−〉Z)

s4:(D′′, Z) s11:(D, 〈b〉tt)

s5:(D, 〈b〉tt ∧ 〈−〉Z) s12:(D′, 〈b〉tt)

s6:(D′〈b〉tt ∧ 〈−〉Z) s13:(D′′, 〈b〉tt)

s7:(D′′, 〈b〉tt ∧ 〈−〉Z) s14:(D′′, tt)

とおくと、PlayerI,IIが player 0,1 に対応することに注意すると以下のPGSolver向けの

問題にエンコードできる。¶ ³
parity 14;

1 2 1 2 "s1";

2 2 1 5 "s2";

5 1 0 8,11 "s5";

11 1 0 11 "s11";

8 2 1 3 "s8";

3 2 1 6 "s3";

6 1 0 9,12 "s6";

12 2 1 14 "s12";

14 2 1 14 "s14";

9 2 1 2,4 "s9";

4 2 1 7 "s4";

7 1 0 13,10 "s7";

13 1 0 13 "s13";

10 1 0 10 "s10";µ ´
PGSolverにより以下の解を得る。
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¶ ³
$ bin/pgsolver.exe --recursive -d staring.dot sample/starling.gm

Player 0 wins from nodes:

{1,2,3,5,6,8,12,14}

with strategy

[5->8,6->12]

Player 1 wins from nodes:

{4,7,9,10,11,13}

with strategy

[4->7,9->4]µ ´
すなわち G(D, νZ.〈b〉tt ∧ 〈−〉Z)は s1であり s1は player 0(PlayerI)の勝利ノードである

から、D |= νZ.〈b〉tt ∧ 〈−〉Zは成立しない、すなわち充足しない。

以上を図示したものが図A.2である。

図 A.2: PGSolverの解

111



A.2 CCS(Calculus of Communicating Systems)

CCS[20]は

定義 A.2.1 Labelled Transition System LTS(Labelled Transition System)は，(Proc, Act, { a→

|a ∈ Act})であり

• Procは状態 sの集合

• Actはアクション aの集合

以下はCCSの逐次部分である．

• Nil (or 0) プロセス (無動作)

• アクション・プレフィックス (action prefixing) (a.P )

アクション aを行って P になる

• プロセス名 (names) と 再帰定義 (
def
=)

• 非決定的選択演算 (+)

有限の LTSは，以上の構成により表す事ができる．

以下はCCSの並列およびリネームに関する部分である

• 並列結合演算:parallel composition (|)

２つの LTS間の同期通信により実現

• 動作制限:restriction (P r L)

Lに含まれているアクションは行わない

• リネーム:relabelling (P [f ])

CCS基本要素の定義

• A : チャネル名 (channel names) の集合 (e.g. チャネル名の例：tea, coffee )
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• L = A ∪A は labels の集合であり以下を充たす

– A = {a | a ∈ A}

(A は nameと呼ばれ A は co-namesと呼ばれる)

– co-nameの co-nameは nameである a = a

• Act = L ∪ {τ} は アクション::actions であり，

– τ は内部 あるいは 無言 アクションである

(e.g. アクションの例：τ , tea, coffee )

• K は プロセス名 (定数) (e.g. CM).

以下はCCSにおける式 (expression)の定義である

P := K | プロセス定数 (K ∈ K)

α.P | プレフィックス (α ∈ Act)∑
i∈I Pi | 総和 (I is an arbitrary index set)

P1|P2 | 並列結合

P r L | 動作制限 (L ⊆ A)

P [f ] | リラベリング (f : Act → Act) であり，以下の性質を持つ
• f(τ) = τ

• f(a) = f(a)
上記，抽象構文から生成された全ての項を，“CCSのプロセス式”(Pと記す)と呼ぶ

以下の省略をすることがある．

P1 + P2 =
∑

i∈{1,2} Pi

Nil = 0 =
∑

i∈∅ Pi

演算子の強さは以下の順である．

選択演算 <並列結合 <動作プレフィックス <動作制限，理ラベリング
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A.2.1 CCSにおける定義 (定義方程式)

CCSプログラムは，以下の形式の定義方程式:defining equations の集合である．

K
def
= P

ここで K ∈ K はプロセス定数であり P ∈ P は CCS プロセス式である

• 一つのプロセス定数に対しては，１つの定義方程式のみ許される

• 再帰定義は可能である: e.g. A
def
= a.A | A.

A.2.2 SOS(構造的操作意味論)によるCCSの意味定義

CCS定義方程式の集合に対して，以下の LTSを定義する (Proc,Act , { a−→| a ∈ Act}):

• Proc = P (CCSのプロセス式の全集合)

• Act = L ∪ {τ} (τ を含むCCS 動作の全集合)

• 遷移関係は以下の SOS rules 形式で表現される:

RULE
前提

帰結
条件

ACT
α.P

α−→ P
SUMj

Pj
α−→ P ′

j∑
i∈I Pi

α−→ P ′
j

j ∈ I

COM1 P
α−→ P ′

P |Q α−→ P ′|Q
COM2 Q

α−→ Q′

P |Q α−→ P |Q′

COM3 P
a−→ P ′ Q

a−→ Q′

P |Q τ−→ P ′|Q′

RES P
α−→ P ′

P r L
α−→ P ′ r L

α, α 6∈ L REL P
α−→ P ′

P [f ]
f(α)−→ P ′[f ]

CON P
α−→ P ′

K
α−→ P ′

K
def
= P
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A.2.3 等価性

等価性に関する共通な性質

プロセスが等価であることに関する性質を以下に挙げる，

• 反射性:reflexivity 全ての P に対して P ≡ P

• 推移性:transitivity Spec0 ≡ Spec1 ≡ Spec2 ≡ · · · ≡ Impl ならば

Spec0 ≡ Impl

• 対象性:symmetry P ≡ Q ⇔ Q ≡ P

• 合同性:congruence P ≡ Q ならば C(P ) ≡ C(Q)

トレース等価性

トレース等価性とは，以下を示すことである．

(Proc, ,{ a−→| a ∈ }) を LTSとして，まず s ∈ Procに対する Trace集合を以下のように

定義する，

Traces(s) = {w ∈ Act∗ | ∃s′ ∈ Proc. s
w−→ s′}

s ∈ Proc および t ∈ Procに対して，s と t がトレース等価:trace equivalent (s ≡t t) で

あることの必要十分条件は，以下である．

Traces(s) = Traces(t)

強双模倣等価性

(Proc,Act , { a−→| a ∈ Act})を LTSであるとすると，

2項関係 R ⊆ Proc×Proc は強双模倣:strong bisimulationであることの必要十分条件は，

あらゆる (s, t) ∈ R において，a ∈ Act に対し，

• s
a−→ s′ ならば，t

a−→ t′ となる t′ で (s′, t′) ∈ Rが成り立つものが存在する
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• t
a−→ t′ ならば， s

a−→ s′ となる s′ で (s′, t′) ∈ Rが成り立つものが存在する

定義 A.2.2 Strong Bisimilarity 2つのプロセス p1, p2 ∈ Proc が強双模倣:strongly bisimilar

(p1 ∼ p2) であることの必要十分条件は，強双模倣関係Rが存在し，(p1, p2) ∈ Rに対して

以下が成り立つことである．

∼ = ∪{R | R is a strong bisimulation}

強双模倣関係は以下の性質を充たす，

定理 A.2.1 その１∼は，反射的，対称的，推移的 (reflexive, symmetric and transitive)な

等価性である

定理 A.2.2 その２∼ は最大の強双模倣関係である

定理 A.2.3 その３ s ∼ t であることの必要十分条件は，各々の a ∈ Act に対して，

• s
a−→ s′ ならば t

a−→ t′となる t′で，s′ ∼ t′が成立するものが存在する

• t
a−→ t′ ならば s

a−→ s′ となる s′ で， s′ ∼ t′が成立するものが存在する

強双模倣性は，CCSの演算に対して，合同性 (Congruence)を持つ．

定理 A.2.4 その４ P と Q を CCS プロセスで，強双模倣関係:P ∼ Qであるとすると，

CCS の演算に対して，以下 が成り立つ

• α.P ∼ α.Q ：各々の動作 α ∈ Act に対して，

• P + R ∼ Q + R,R + P ∼ R + Q：各々のCCS プロセスRに対して，

• P | R ∼ Q | R, R | P ∼ R | Q：各々のCCSプロセスRに対して，

• P [f ] ∼ Q[f ]：各々の relabelling 関数 f に対して，

• P \ L ∼ Q \ L：各々のラベルの集合 Lに対して，

また以下の性質がCCSプロセス P , Q, Rの間で成り立つ
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• P + Q ∼ Q + P

• P |Q ∼ Q |P

• P + Nil ∼ P

• P |Nil ∼ P

• (P + Q) + R ∼ P + (Q + R)

• (P |Q) |R ∼ P | (Q |R)

弱双模倣性

(Proc, ,{ a−→| a ∈ }) である LTS において τ ∈ Act とすると，

定義 A.2.3 弱遷移関係弱遷移関係 a
=⇒は以下のように定義される

a
=⇒ =

 (
τ−→)∗◦ a−→ ◦( τ−→)∗ if a 6= τ

(
τ−→)∗ if a = τ

s
a

=⇒ tは直感的には以下の意味を持つ

• a 6= τ ならば s
a

=⇒ t とは

sから tにゼロ以上の τ 動作，動作 a，そしてゼロ以上の τ 動作で到達できる

• a = τ ならば s
τ

=⇒ tとは

sから t にゼロ以上の τ 動作で到達できる

s
â

=⇒tは，a 6= τ の特別な場合であって，âは，ε(a = τ の場合)，それ以外の場合は aと

いう意味である．すなわち s
â

=⇒tは ε遷移を含むが s
a

=⇒ tは ε遷移を含まない．

(Proc,Act , { a−→| a ∈ Act})を τ ∈ Act であるような LTSであるとすると，

定義 A.2.4 弱双模倣関係:Weak Bisimulation二項関係R ⊆ Proc×Proc は，弱双模倣:weak

bisimulation であることの必要十分条件は，

(s, t) ∈ Rならば常に，a ∈ Act(含む τ)に対して

• s
a−→ s′ ならば， t

â
=⇒t′であり (s′, t′) ∈ Rであるような t′が存在する
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• もし t
a−→ t′ ならば s

â
=⇒s′であり (s′, t′) ∈ Rであるような s′が存在する

定義 A.2.5 弱双模倣性：Weak Bisimilarity ２つのプロセス p1, p2 ∈ Proc が弱双模倣

である：weakly bisimilar (p1 ≈ p2)ための必要十分条件は，弱双模倣関係 R が存在し，

(p1, p2) ∈ Rであることである

≈ = ∪{R | R は弱双模倣関係 }

弱双模倣性は観測等価性 (Observation Equivalence)とも呼ばれる．

弱双模倣性の性質は以下である，

• 等価性関係 (equivalent relation)である

• 最大の双模倣関係である

• 多くの自然法則を充たす，

– a.τ.P ≈ a.P

– P + τ.P ≈ τ.P

– a.(P + τ.Q) ≈ a.(P + τ.Q) + a.Q

– P + Q ≈ Q + P P |Q ≈ Q|P P + Nil ≈ P . . .

• 強双模倣性は弱双模倣性に含まれる (∼⊆≈)

• τ 動作ループを抽象化する

弱双模倣性は，CCSにおいて合同性を持つか？

定理 A.2.5 弱双模倣性の合同性 P と Q を CCS プロセスとして，P ≈ Qならば

• 全ての α ∈ Act 動作に対して，α.P ≈ α.Q，

• 全てのCCSプロセスRに対して，P | R ≈ Q | R またR | P ≈ R | Q

• 全てのリラベリング関数 f に対して，P [f ] ≈ Q[f ]
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• 全てのラベルの集合 Lに対して P \ L ≈ Q \ L

しかし，和演算に対しては，

τ.a.Nil ≈ a.Nil であるが，しかし τ.a.Nil+b.Nil 6≈ a.Nil+b.Nil

すなわち，弱双模倣性は，CCSに対して合同性を持たない．これは弱双模倣性がOr分

岐に対して，fairnessを仮定しているからである（無限に τ 遷移を繰り返すループを含ん

でも，他に等価なパスが存在すればかまわないということ）．

弱合同性

定義 A.2.6 弱合同関係:Weak Congruence 二項関係 R ⊆ Proc × Proc は，弱合同:weak

congruent であることの必要十分条件は，

(s, t) ∈ Rならば常に，a ∈ Act(含む τ)に対して

• s
a−→ s′ ならば， t

a
=⇒ t′であり (s′, t′) ∈ Rであるような t′が存在する

• もし t
a−→ t′ ならば s

a
=⇒ s′であり (s′, t′) ∈ Rであるような s′が存在する

弱合同性は観測合同性 (Observation Congruence)とも呼ばれる．

s
a

=⇒ tは ε遷移を含まないので，τ 遷移には少なくとも１つの τ 遷移が対応するという

特徴がある．

弱合同性は，CCSに対して合同性をもつ．

A.2.4 様相論理 (HMLとその拡張)

様相論理は，「～でなければならない」「～でありうる」「～べきである」といった可能性

や必然性に関わる命題を扱う論理である．

特に safety property(悪いことは決して起こらない)，liveness property(何か良いことが

いつか起きる)が代表的である．CCSにおける様相論理としてHennessy-Milner Logic(以

下HML)をここでは採用する．
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HML式の文法

Act をアクションの集合，a ∈ Act であるとするとHML 式 F,Gは以下の要素で構成さ

れる，

F,G ::= tt | ff | F ∧ G | F ∨ G | 〈a〉F | [a]F

各々の式要素の直感的な意味は以下のとおり，¶ ³
tt 全てのプロセスがこのプロパティを充足する

ff どのプロセスもこのプロパティを充足しない

∧, ∨ 論理積と論理和

〈a〉F a遷移後の状態で F を充足するものが少なくとも１つある

[a]F 全ての a遷移後の状態は F を充足するµ ´
HML式の表示的意味

HMLの表示的意味 (denotational semantics)は以下のように定義できる．

HML式 F に対して [[F ]] ⊆ Proc は F を充足するすべての状態であるとすると HML式

の構成要素の意味は [[F ]]を用いて以下のように定義される．¶ ³
• [[tt]] = Proc

• [[ff ]] = ∅

• [[F ∨ G]] = [[F ]] ∪ [[G]]

• [[F ∧ G]] = [[F ]] ∩ [[G]]

• [[〈a〉F ]] = 〈·a·〉[[F ]]

• [[[a]F ]] = [·a·][[F ]]µ ´
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ここで 〈·a·〉, [·a·] : 2(Proc) → 2(Proc)は，

〈·a·〉S = {p ∈ Proc | ∃p′. p
a−→ p′ and p′ ∈ S}

[·a·]S = {p ∈ Proc | ∀p′. p
a−→ p′ =⇒ p′ ∈ S}.

である．

HMLで直接表せない性質

HMLでは以下のような性質は直接表現できない，

• s |= Inv(F ):sから到達可能な全ての状態が F を充足すること

• s |= Pos(F ):sから到達可能な状態に少なくとも１つは F を充足すること

なぜならば以下のような無限の式になるからである．

Inv(F ) ≡ F ∧ [Act ]F ∧ [Act ][Act ]F ∧ [Act ][Act ][Act ]F ∧ . . .

Pos(F ) ≡ F ∨ 〈Act〉F ∨ 〈Act〉〈Act〉F ∨ 〈Act〉〈Act〉〈Act〉F ∨ . . .

一般的にこのような問題の典型的な解決方法は再帰的な定義を用いることである．

• Inv(F ) は X
def
= F ∧ [Act ]Xにより表現され

• Pos(F ) は X
def
= F ∨ 〈Act〉Xにより表現される

これらの表現の課題は再帰変数の意味の定義であり，ここでは状態の集合で定義する

X
def
= [a]ff ∨ 〈a〉X ⇒ S = [·a·]∅ ∪ 〈·a·〉Sであるような S ⊆ 2Proc を見つける．

このような状態の集合を求めることは x = f(x)の解を求めていることになり，不動点理

論を適用することができる

不動点理論

(D,v)を半順序集合と半順序関係であるとする．X をDの部分集合であるとするとき

Xの上界，下界，上限，下限を以下のように定義する．
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• d ∈ D は Xの上界 (upper bound)(X v dと書く)

⇔ 全ての x ∈ Xに対して x v d

• d ∈ D は Xの下界 (lower bound)(d v Xと書く)

⇔ 全ての x ∈ Xに対し d v x

• d ∈ D は Xの上限 (least upper boundまたは supremum) (tXと書く) ⇔

1. X v d

2. ∀d′ ∈ D. X v d′ ⇒ d v d′

• d ∈ D はXの下限 (greatest lower bound または infimum) (uXと書く) ⇔

1. d v X

2. ∀d′ ∈ D. d′ v X ⇒ d′ v d

半順序集合 (D,v) はいかなるDの部分集合X においても tX と uX が存在するとき

そのときに限り，“complete lattice”であるという．

Tarskiの不動点定理

定理 A.2.6 (Tarskiの不動点定理) (D,v)を”complete lattice”であり，f : D → D を単

調関数であるとする.

ことき f は以下で定義される，唯一の最大不動点 (largest fixed point) zmax ，および唯

一の 最小不動点 (least fixed point) zmin を持つ．

zmax
def
= t{x ∈ D | x v f(x)}

zmin
def
= u{x ∈ D | f(x) v x}

最大（小）不動点の求め方（有限集合の場合）

D が有限集合ならば整数M,m > 0が存在し，以下のように>(全体集合)，⊥(空集合)か

ら逐次繰り返し (picard iterationと呼ぶ)により最大（小）不動点を求めることができる．

• zmax = fM(>)

• zmin = fm(⊥)
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再帰変数を含むHMLの意味定義

以下の２つの再帰変数の定義式の意味を導入する

• X
min
= FX , X

max
= FX

最初に全ての式 F に対して以下の性質をもつ関数OF : 2Proc → 2Procを導入する．

• もし S がXを充足するプロセスの集合ならば

• OF (S) は F を充足するプロセスの集合である

HML式Xに対して以下の意味を持つことがわかる．¶ ³
OX(S) = S

Ott(S) = Proc

Off (S) = ∅

OF1∧F2(S) = OF1(S) ∩ OF2(S)

OF1∨F2(S) = OF1(S) ∪ OF2(S)

O〈a〉F (S) = 〈·a·〉OF (S)

O[a]F (S) = [·a·]OF (S)µ ´
さらに OF は単調関数であることより，(2Proc,⊆) が”complete lattice”であり OF が単

調であるから, 不動点定理より OF は唯一の最大（小）不動点を持つ．

再帰変数Xの意味

• X
max
= FX の意味→

[[X]] =
∪

{S ⊆ Proc | S ⊆ OFX
(S)}.

• X
min
= FX の意味→

[[X]] =
∩

{S ⊆ Proc | OFX
(S) ⊆ S}.
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直感的には最大解 (maximal solution)は，良い性質を阻害する有限遷移列が一つも存在

しないことを，最小解 (minimal solution)は，逆に有限遷移列の一つでも良い性質を充た

す場合に使われる．

Inv(F ),Pos(F )の正しい定義は以下になる．他に代表的なプロパティ式の意味も併記

する．¶ ³
• Inv(F ): X

max
= F ∧ [Act ]X

• Pos(F ): X
min
= F ∨ 〈Act〉X

• Safe(F ): X
max
= F ∧ ([Act ]ff ∨ 〈Act〉X)

• Even(F ): X
min
= F ∨ (〈Act〉tt ∧ [Act ]X)

• F Uw G: X
max
= G ∨ (F ∧ [Act ]X)

• F U s G: X
min
= G ∨ (F ∧ 〈Act〉tt ∧ [Act ]X)µ ´

特に Safe(F )は F を充たし続ける遷移列が１つでも存在すること，Even(F )は F を充

たす状態を含むことという性質でありよく使われる．

これにより deadlock検知で用いる以下の性質は Pos([Act ]ff)に対応していることがわ

かる．¶ ³
prop can_deadlock =

min X = [-]ff \/ <->Xµ ´
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A.3 CWB-NCについて

CWB-NC(Concurrent Work Bench of the New Century)[1]は，CCS(Calculus of Com-

municating Systems)で仕様を書いて，検証等を行うツールである．

A.3.1 プロセス定義

プロセスは以下の形式 (proc文)で記述する¶ ³
proc Spec = pub.Spec

proc CM = ’coin.coffee.CM

proc CTM = ’coin.coffee.CTM +’coin.tee.CTM

proc CS = pub.coin.’coffee.CSµ ´
pub(論文を出版する)，coin(コインを入れる)，coffee(コーヒーを飲む)は出力アクショ

ンで，アクションに’が付いたものが入力アクションを示す．

CMはコインを入力としてコーヒーを出力する自販機，CTMはコインを入力して，非

決定的にコーヒーを出力するか紅茶を出力する自販機，CSはコインを入れてコーヒーを

受け取って，論文を出力する計算機科学の学生の仕様を表している．

CCSにおける，並列結合および動作制限は同様に記述される

例えば Sys
def
= (CTM|CS) r {coin, coffee, tee}は以下のように定義される，¶ ³

proc Sys = (CTM | CS) \ {coin, coffee, tee}µ ´

A.3.2 等価性の判定

また，CWB-NCは，以下の等価性を検査するコマンドを備えている

eq -S 等価性指示子 プロセス１ プロセス２

ここで，可能な等価性指示子を示す

強双模倣性 AとBの双模倣性を以下のコマンドで確認できる

　 eq -S bsim A B
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trace等価性 AとBの trace等価性を以下のコマンドで確認できる

eq -S trace A B

弱双模倣性 AとBの弱双模倣性（あるいは観測等価性)を以下のコマンドで確認できる

eq -S obseq A B

default 等価性指示子を省略するとデフォルトは，弱双模倣性（観測等価性）が選択される．

例えば，以下のセッションのように，Specと Sysの間の観測透過性を検査すると，Sys

が [pub]<pub>ttを充足しないと表示される，これは CTMが teaを選択した場合に，デッ

ドロックが発生するからである．

一方 trace等価性ならば，受理するトレース（デッドロックは含まない）は同じなので，

等価であると判定される．
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¶ ³
cwb-nc> eq Spec Sys

Building automaton...

States: 6

Transitions: 6

Done building automaton.

Transforming automaton...

Done transforming automaton.

FALSE...

Spec satisfies:

[[pub]]<<pub>>tt

Sys does not.

Execution time (user,system,gc,real):(0.047,0.000,0.000,0.047)

cwb-nc> eq -S trace Spec Sys

Building automaton...

States: 6

Transitions: 6

Done building automaton.

Transforming automaton...

Done transforming automaton.

TRUE

Execution time (user,system,gc,real):(0.000,0.000,0.000,0.000)µ ´

A.3.3 様相論理と到達可能性判定

様相論理をもちいた，到達可能性の判定もできる．CWBではHML式にて様相論理を表

現する．

例えば，いかなるアクションをも実行不能である状況を以下の can_deadlockという命

題で表現することができる．[-]ffは全てのアクションがまったく実行できない状況を表
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し，この状態に到達するかどうかを再帰的に Xは定義している．minは最小不動点演算に

関係する．¶ ³
prop can_deadlock =

min X = [-]ff \/ <->Xµ ´
命題が定義できれば，プロセスに対して命題が成立する場合に到達可能であるかを判定

できる．いま can_deadlockをファイル”dead.mu”に保存してあるものとして，上記 Sys

がデッドロック状況に到達可能であるかどうかを判定する．¶ ³
cwb-nc> load dead.mu

cwb-nc> search Sys can_deadlock

Building automaton...

States: 5

Transitions: 5

Done building automaton.

States explored: 1

State found satisfying can_deadlock.

Path to state contains 1 states, invoking simulator.

1: Sys

cwb-nc-sim>µ ´
充足可能であること，すなわちデッドロックに到達可能であることがわかる．

今度は，teeを出力しない自販機 CMとの組合せに対してデッドロックを判定する¶ ³
proc SmUni = (CM | CS) \ {coin, coffee}µ ´
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¶ ³
cwb-nc> search SmUni can_deadlock

Building automaton...

States: 4

Transitions: 4

Done building automaton.

Building automaton...

States: 3

...略...

States explored: 4

No state found satisfying can_deadlock.µ ´
すなわち，SmUniに対しては deadlockに到達可能でないことがわかる．

このように，CCSに従ってプロセスを定義し，透過性を検証し，また様相論理式をもち

いて性質を定義して，充足性を判定できる．
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