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要旨

情報の分散と処理の高速化に対し，情報を一局で集中的に処理するのではなく，局

所的に並行に処理しながら，必要に応じて他局と通信して情報を交換する並行システ

ム (分散システム)が利用されている．非常に多くの情報を操作でき，かつ局所的に高

速に処理できる利点がある．しかし，並行システム全体の動作は複数の並行に動作す

るプロセスの相互作用によって決まるため，その設計は困難である．本論文では，形

式的な枠組みであるプロセス代数やプロセス論理を用いて，並行システムの検証や合

成に関する理論的側面を明らかにする．

プロセス代数では並行システムや逐次システムの振舞いを式の形で表現し，振舞い

の等価性を形式的に判定することができる．また，プロセス論理では振舞いに対する

仕様 (要求)を式の形で表現し，プロセス代数で記述された振舞いが仕様を満たしてい

るかを形式的に判定することができる．本論文では，まず 2章で基本的なプロセス代数

について説明した後，3章でプロセス代数によるプロダクションルールの振舞いの解析

例を示す．次に，4章と 5章で，各々ブロードキャスト通信や減衰を伴う通信をもつ並

行プロセスの振舞いを検証する方法を与える．そして，6章と 7章で，柔軟な仕様から

より詳細な仕様や分散システムを合成する方法を与える．以下，各章の概要を述べる．

3章 プロダクションルールには，反応すべき状況変化と，そのときに実行すべき動作

が記述されており，プロダクションルールの集合をもつアクティブデータベース

は状況に応じてルールを呼び出して実行し，データを自動的に更新することがで

きる．このとき，複数のルールが同時に実行されることもあり，その実行順序は

必ずしも呼び出された順番とは限らない．そこで，ルールの実行順序が期待通り

であるかを事前に検証することが重要となる．3章ではプロセス代数 CCSPRを

提案し，CCSPRによってプロダクションルールが容易に記述でき，その振舞い

が解析できることを示す．
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4章 ブロードキャストの送信者がその受信者数を知るまでの過程を一つの命令で表現

する通信方式がある．これを可算ブロードキャストと呼ぶ．受信者を指定しない

ブロードキャスト通信は拡張性の高いシステムを構築するために有効であり，受

信者数を知ることはその後の処理を続けるために重要である．4章では，可算ブ

ロードキャスト通信を一つのアクションで表現できるプロセス代数 CCBを提案

し，CCBに適した振舞いの等価性として監視合同を定義する．監視合同は，振

舞いが観測的に区別できない二つのプロセスを等しいとみなす等価性である．

5章 メッセージを送信するときにその重要性を指定し，その重要性に応じてその受信

範囲が決まる通信方式がある．5章では，メッセージの重要性と距離の概念を導

入し，距離と共にその重要性が減衰する通信を表現できるプロセス代数 CCSG

を提案する．さらに，観測レベルの概念を導入し，観測レベルを低くすることに

よって，遠くの重要でない情報を無視した近似的な解析が可能な等価性を定義す

る．この近似解析によって，情報量の爆発をさけることができ，大規模システム

の振舞いの概要を得ることができる．

6章 大規模システムの完全な仕様を一度に記述することは容易ではない．そこで，完

全な仕様の代わりに複数の柔軟な (不完全な)仕様記述を許すことによって設計

者の負担を軽減することが考えられる．このとき，複数の仕様の無矛盾性を判定

し，それらの共通部分に相当する仕様を合成することが重要である．6章では，柔

軟な仕様を記述できるように論理演算子 (特に最小不動点)をプロセス代数に導

入して µLOTOSを提案し，複数の柔軟な仕様から詳細な仕様を合成する方法と，

その無矛盾性を判定する方法を与える．

7章 分散システムでは複数のプロセスの相互作用を考慮する必要があり，その設計は

容易ではない．7章では分散システムを記述するために並行性を明記できる真の

並行プロセス代数DS@，その柔軟な仕様を記述するためにプロセス論理 SP@を

定義し，停止性は保証されていないが，仕様の充足可能性 (仕様を満たす分散シ

ステムが存在するか)を判定し，その仕様を満たす分散システムを合成する方法

を与える．さらに SP@で記述された仕様の充足可能性は決定不能であることも

示す．すなわち，停止性が保証された SP@の充足可能性を判定するアルゴリズ

ムはない．DS@は非常に簡単な真の並行プロセス代数であり，この結果は他の

多くの真の並行プロセス代数にも適用できる。
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第 1章

序論

情報の分散と処理の高速化に対し，情報を一局で集中的に処理するのではなく，局

所的に並行に処理しながら，必要に応じて他局と通信して情報を交換する並行システ

ム (分散システム)が利用されている．非常に多くの情報を操作でき，かつ局所的に高

速に処理できる利点がある．しかし，並行システム全体の動作は複数の局所的な処理

の相互作用によって決定されるため，その設計は困難である．本研究では，形式的手

法を用いて，並行システムの検証や合成に関する理論的側面を明らかにする．

システムの検証や合成には，図 1.1に示す充足性判定と充足可能性判定が重要である．

充足性判定とはシステムと仕様が与えられたとき，システムが仕様を満たしているか

を判定することである．開発されたシステムが仕様を満たしていることを確認できれ

ば安全にそのシステムを利用できる．しかし，仕様が複雑になってくると，それを満

たすようにシステムを開発すること自体が困難になってくる．また，仕様が矛盾して

おり，その仕様を満たすシステムが存在しない可能性もある．そこで，その仕様を満

たすことができるか，すなわち充足可能性を判定することは，その仕様を満たすシス

テムを合成するためにも重要である．

充足性や充足可能性を判定するためには振舞いを明確に記述する形式的手法が有効

である．本研究ではその形式的手法としてプロセス代数を用いる．プロセス代数に関

する研究は並行システムに数学的意味を与えるために 1970年半ばから始められ，代表

的なプロセス代数として CSP[18]，CCS[38]，ACP[4]等が知られている．また，1989

年には，OSI(Open System Intetrcommunication)仕様記述言語の国際標準としてプロ

セス代数 LOTOS[56]が採用されている．プロセス代数では，プロセスの振舞いを式の

1



満たす？ 満たさない？

充足可能性判定 仕様

存在する？ 存在しない？

満たす

P0 P1

P2
充足性判定 仕様

システム

？

図 1.1: 充足性判定と充足可能性判定

形で記述し，二つのプロセスの振舞いが同じであるかを形式的に検証できる．すなわ

ち，並行システム (並行的記述)と仕様 (逐次的記述)を記述して，並行システムと仕様

の振舞いが等価であることを検証できる．

また，プロセス代数で記述されたシステムの振舞いに対する要求を記述するために

プロセス論理 [38, 52]を利用できる．プロセス論理は通常の論理演算子に振舞いを表す

様相演算子が加えられた論理であり，Hennessy-Milner論理とも呼ばれている．仕様を

プロセス論理で記述することによって，プロセス代数で記述されたシステムが仕様を

充足しているかを検証できる．

上記のように，プロセス代数で記述された並行システムを検証するとき，仕様をプ

ロセス代数で記述する場合とプロセス論理で記述する場合が考えられる．プロセス代

数で仕様を記述する場合，システムと仕様の関係に等価性が使われるため，システム

全体の振舞いを把握できる．ただし，並行システムの振舞いは複雑であり，その振舞

いを完全に正確に記述することは容易ではない．一方，プロセス論理で仕様を記述す

る場合，システムとの関係に充足性が使われているため，ある部分的な特性を記述し，

それを満たしているかを判定することができる．

本論文では，プロセス代数による解析例，検証方法，合成方法について述べる．図

1.2に本論文の構成を示す．まず，呼び出されたプロセスが階層構造 (木構造)をもつ

アクティブデータベースシステムのプロセス代数による解析例を示す (3章)．次に，ブ

2



P1 P2 P3

R1 R3

P4 P5

P6

P0
４章：ブロードキャスト 

５章：減衰

３章：プロセス呼出

仕様１

仕様３

仕様１

仕様３

仕様２ 仕様２

６章：仕様の合成

柔軟(不完全)な仕様

７章：分散システムの合成

システム

仕様

図 1.2: 本論文で対象とするシステムと仕様のイメージ

ロードキャスト通信 (4章)や減衰通信 (5章)をもつシステムを検証可能なプロセス代数

を提案し，各々のシステムに最も適した振舞いの等価性や，それを判定するために有

効な健全で完全な公理系を与える．そして，複数の柔軟な仕様からより詳細な仕様を

合成する方法 (6章)や，柔軟な仕様から分散システムを合成する方法 (7章)を与える．

以下，各章の概要を述べる．

2章では，CCSをもとに基本的なプロセス代数について説明する．3章以降で提案さ

れるプロセス代数は CCSをもとにしており，本章で定義される多くの記法は本論文を

通して利用される．

3章では，カップリングモードをもつアクティブデータベース [16, 37]のプロダクショ

ンルールの動作を検証するためのプロセス代数として CCSPRを提案する．プロダク

ションルールとはある状況である動作をするように明記された規則の集合である．つ

まり，アクティブデータベースでは状況に応じて自動的にデータを更新することが可
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図 1.3: CCSPRによるアクティブデータベースシステムの振舞い検証のイメージ

能である．カップリングモードとはルールの実行順序を制御するためのルール間の結

合方法の一つであり，これによってルールは呼び出された順序で実行されるとは限ら

ない．CCSPRは，親プロセスがルール集合から複数のルールを子プロセスとして呼び

出してプロセス木を構築するとき，その親子関係を明確に表現できる特徴をもつ．こ

の特徴を利用して，CCSPRによるプロダクションルールの振舞いの検証例を示す．図

1.3にこの振舞い検証のイメージを示す．左図は 4つのルールをもつルール集合と，そ

れを呼び出して実行する環境から構成されるシステムである．図中，IMや DFは各々

「即実行」と「延期実行」を表すカップリングモードであり，これによってルールの実

行順序は図 1.3右の仕様のようになると予想される．実際に，CCSPRによって図 1.3

左のシステムは右の仕様のように振舞うことを証明できる．

4章では，VIABUS[50]上に構築されたシステムの検証に適したプロセス代数として

CCBを提案する．VIABUSはマルチエージェントモデルをもとに開発されたプロセス

の接続メカニズムであり，システムの拡張性を高めるためにプロセス間の通信方式と

してブロードキャストを採用している．ブロードキャストではその受信者数が重要な

場合が多く，VIABUSでは送信者がメッセージをブロードキャストしてからその受信

者数を受け取るまでが一つの命令として与えられている．例えば図 1.4に示すような，

P がメッセージ aをブロードキャストし，それを受信したプロセス (Q1, Q3, Q4)の数

3が返信されるまでの一連の動作を一つの命令で記述できる．このようなブロードキャ

ストを可算ブロードキャストと呼ぶ．CCBは可算ブロードキャストを一つのアクショ

ンで表わせるように CCSを拡張したプロセス代数である．

5章では，送信されたメッセージの重要性に応じてその受信範囲が決まる通信方式

をもつシステムの解析に適したプロセス代数として CCSG を提案する．このような
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図 1.4: CCBにおける可算ブロードキャストのイメージ
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図 1.5: CCSGにおけるグレイドと損失のイメージ

通信方式として MBone[57]がある．MBoneでは，メッセージの受信範囲 (重要度) を

TTL(Time To Live)で表し，TTLが 31以下で組織内，TTLが 127以下で国内全体，

TTLが 128以上で海外と決められている．CCSGではメッセージにその重要度を表す

実数を付加して送信する．この実数を送信グレイド (大きい程遠くまで届く)と呼ぶ．

メッセージはルータによって転送されるが，各ルータにはグレイドの損失値が与えら

れており，ルータを通るごとにメッセージのグレイドは減少する．その例を図 1.5に示

す．プロセス P1によって送信されたメッセージ aの送信グレイド 7は，ルータを通

過するごとに損失値だけ減少する．プロセス P4に届いたこのメッセージのグレイドは

−3になっているが，これを受信できるかは，P4のこのメッセージに対する受信グレ

イド (大きい程多くの情報を受け取る)に依存する．この例では，受信グレイド 3以上

で受信できる．CCSGでは，観測者の受信グレイド (観測レベルと呼ぶ) r における振

舞いの等価性としてレベル 〈r〉等価が定義されている．この観測レベル rを下げるこ

とによって，遠くの重要でない振舞いを無視した近似的な解析が可能である．

6章では，柔軟な仕様の段階的詳細化に適したプロセス代数 µLOTOSを提案する．こ

こで，柔軟な仕様とは異なる複数のプロセスによって満たされる仕様である [46, 32]．
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図 1.6: µLOTOSによる仕様合成のイメージ

一方，完全な仕様とは，それを満たすプロセスの振舞いが一意に定まる仕様である．大

規模システムの設計では，設計者の負担を軽減するために，完全な仕様の代わりに複

数の柔軟な仕様が与えられることがある．このとき，与えられた複数の柔軟な仕様の

共通部分に相当する仕様を合成し，その仕様を満たすプロセスが存在するか (充足可能

性)を判定することが重要である．例えば，図 1.6のように，SPEC1と SPEC2を各々

プロセス PROC1,···,5と PROC4,···,9によって満たされる柔軟な仕様とすると，その共通

のプロセス PROC4,5によって満たされる仕様 SPEC12 を合成することが重要である．

µLOTOSでは，離接演算子 ∨や最小不動点を用いて柔軟に仕様を記述し，複数の柔軟
な仕様の共通部分に相当する仕様を合接演算子 ∧を用いて記述できる．さらに，仕様
の充足可能性を判定する方法と，仕様からそれを満たす逐次プロセスを合成する方法

を与える．柔軟な仕様から実行可能なプロセスまで同じ枠組 (µLOTOS)で記述できる

ため，仕様からプロセスへの変換が容易である特徴をもつ．

7章では，分散システムを記述するために真の並行プロセス代数 DS@，その仕様を

柔軟に記述するためにプロセス論理 SP@を定義し，停止性は保証されていないが，積

極的に仕様の充足可能性を判定し，それを満たす分散システムを合成するアルゴリズ

ムを与える．プロセス論理では可能性や必然性を表現でき，前章の µLOTOSより柔軟

に仕様を記述できる．特に，SP@は単にアクションの実行順序を要求するだけでなく，

各アクションをどのプロセスが実行するかを明示的に指定できる特徴をもつ．これに

よって，逐次動作と並行動作を明確に区別できるようになり (この概念は真の並行性

[6, 13, 30]と呼ばれる)，分散システムに対する要求を適切に記述できる．例えば，図
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図 1.7: SP@と DS@よる分散システム合成のイメージ

1.7は列車と踏切を制御する分散システムの例である．go, stopは列車を制御するアク

ションであり，up, downは遮断機を制御するアクションである．また，これらの実行

時期は，sensorの情報をもとに制御される．このシステムが安全に動作するためには，

アクションの実行順序について様々な制約が課せられる．例えば，遮断機が下りる前

に列車は通過してはならない等である．このような振舞いに対する要求は一般のプロ

セス論理でも記述できるが，振舞いに対する要求からだけでは適切に分散システムを

合成することはできない．SP@は，go, stopは列車用のプロセス TRAIN，up, down

は踏切用のプロセスGATEで実行される等の構造に関する要求も記述でき，分散シス

テムに対する仕様を適切に記述できる特徴をもつ．

8章では，本研究で得られた成果をまとめ，この成果から発展可能な今後の研究につ

いて述べる．本研究の重要な成果として，7章のプロセス論理 SP@で記述された仕様

の充足可能性は決定不能であることを証明したことがあげられる．すなわち，充足可

能性を判定する停止性が保証されたアルゴリズムは存在しない．この結果は仕様が有

限状態をもち，離接演算子をもたず，通信要求をもたない場合でも成り立つ．DS@は

非常に簡単な真の並行プロセス代数であり，この成果は他の多くの真の並行プロセス

代数に対しても適用できる．
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第 2章

プロセス代数の基礎

2.1 はじめに

並行システムを検証する数学的道具としてプロセス代数が知られている．基本的な

プロセス代数である CCS[38]，CSP[18]，ACP[4]をはじめ，通信チャンネルを動的に

変えられるプロセス代数 [39]，時間の概念をもつプロセス代数 [41]，空間の概念をもつ

プロセス代数 [6]，確率的な振舞いを記述できるプロセス代数 [11]など数多くのプロセ

ス代数が提案されている．また，近年ではセキュリティの検証にプロセス代数を利用

する研究も行われている [1, 15, 49]．本章では Milnerによって提案された代表的なプ

ロセス代数である CCS[38] (a Calculus of Communicating Systems)を紹介する．本章

で与えられる命題は全て文献 [38]に与えられており，ここではその証明を省略する．3

章以降で提案されるプロセス代数は CCSをもとにしており，本章で定義される多くの

記法は本論文を通して利用される．

本章の構成は次の通りである．まず，2.2節で CCSによるシステムの検証をバッファ

の例をもとに説明する．2.3節では CCSの構文と意味の定義を示す．2.4節では CCSの

代表的な等価性を紹介する．2.5節では CCSのためのプロセス論理について述べる．

2.2 検証例

プロセス代数 CCSでは，振舞いの最小単位はアクションと呼ばれ，プロセスへの入

出力やプロセス間の通信がアクションに相当する．プロセスはアクションの実行順序
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を記述した式で表される．例えば，アクション inの後にアクション outを実行して停

止するプロセスは次のように記述される．

in.out.0

ここで，ピリオド ‘.’は逐次演算子であり，アクションを順番に逐次的に実行すること

を表している1．また，アクションのオーバーラインは一般に出力を表し，アクション

inはチャンネル inからの入力動作，アクション outはチャンネル outへの出力動作を

表す．0は無動作プロセスである．尚，簡単のため，受け渡すメッセージの記述は省略

する．

無限に inと outを交互に繰り返すプロセス (in.out.in.out.in.out. · · ·) を有限に記述
するために，次のように定数を利用できる．

BUFF1
def
= in.out.BUFF1

ここで，BUFF1は定数であり，その振舞いは定義式 (定数 def
= プロセス)によって与え

られる．右辺は定数を含むことができ，定数BUFF1 は inと outを実行した後，再び

BUFF1のように振舞うように定義されている．このBUFF1は入力 (in)された情報を

一つ蓄えてから出力 (out)するバッファの振舞いを表している．

プロセスの振舞いはラベル付遷移システムによって与えられ，BUFF1 は次のように

状態遷移する．

BUFF1
in−→ out.BUFF1

out−→ BUFF1

ここで，out.BUFF1は BUFF1が inを実行した後の一つの状態であるが，outを実行

後に BUFF1として振舞うプロセスでもある．プロセス代数では「状態」と「プロセ

ス」を特に区別しない．

上記の BUFF1を並行に二つ合成して BUFF2を次のように定義する．

BUFF2 ≡ (BUFF1[com/out] | BUFF1[com/in])\{com}

ここで，|は並行合成演算子，[com/out]はアクションの名前を outから comに変更す

るリラベリング演算子，\{com}は外部からアクション com, comを実行することを禁止

する制限演算子である．また，≡は左辺と右辺が構文的に同じであることを表し，上記
の例では単に右辺をBUFF2と略記するために使われている．BUFF2の構造を図 2.1に

1一般に ‘.’はプレフィックス (prefix)と呼ばれるが，ここでは逐次演算子とよぶ．
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図 2.1: BUFF2 ≡ (BUFF1[com/out] | BUFF1[com/in])\{com}の構造

示す．CCSでは同期式の通信を採用しており，(com, com)のように相補的なアクショ

ンは同期して通信することができる．BUFF2の例については，

(out.BUFF1)[com/out]
com−→BUFF1[com/out]

BUFF1[com/in]
com−→ (out.BUFF1)[com/in]

であるので，次のような同期通信が可能である．

((out.BUFF1)[com/out] | BUFF1[com/in])\{com}
τ−→ (BUFF1[com/out] | (out.BUFF1)[com/in])\{com}

ここで，τは内部で自動的に起こる制御できないアクションであり，内部アクションと

呼ばれる．

次に容量 2のバッファの仕様を考える．容量が 2であるので，入力を 1回実行した

後，それをすぐに出力することもできるが，さらに続けてもう 1回入力することもで

きる．2回続けて入力した後は出力無しにはさらなる入力はできない．この振舞いは次

のように記述できる．

SPEC20
def
= in.SPEC21

SPEC21
def
= in.SPEC22 + out.SPEC20

SPEC22
def
= out.SPEC21

ここで，+は選択演算子であり，アクションによってその後の振舞いが選択される．す

なわち，SPEC21では，inの後は SPEC22のように振舞い，outの後は SPEC20のよう

に振舞うことを表している．SPEC2iの iは今バッファが蓄えている情報量に相当する．

このとき，BUFF2と SPEC20の振舞いは観測的に等価であることを証明できる．

BUFF2 ≈ SPEC20
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図 2.2: BUFF2と SPEC20の状態遷移図

ここで，≈は観測等価と呼ばれる同値関係である．図 2.2にBUFF2と SPEC20の状態遷

移図を示す．ここで注目すべきは，BUFF2と SPEC20の状態遷移図は同じではないこ

とである．観測等価では内部の振舞い τを可能な限り (全てではない)無視して等価性を

判定するように定義されている．この観測等価はツール (Concurrency Workbench)[12]

を用いて自動的に判定することもできる．

この例では，BUFF2を実際に実装される並行システム，SPEC20をその並行システ

ムに対する仕様であるとみなすことができる．すなわち，上記の等式が成り立つこと

によって，BUFF2は容量 2のバッファとして振舞うことが証明できたことになる．

CCSで記述されたシステムの仕様を記述するためにプロセス論理 [38, 52]を利用す

ることもできる．プロセス論理は様相演算子をもつ論理であり，様相演算子には可能

性様相演算子 〈〈 〉〉や必然性様相演算子 [[ ]]がある．ここで，仕様 〈〈a〉〉Sは，(0回以上
の内部アクションを実行後に)アクション aを実行でき，その後は (0回以上の内部ア

クションを実行後に)仕様 Sを満たすことができることを要求する．一方，仕様 [[a]]S

は，もし (0回以上の内部アクションを実行後に)アクション aを実行できるならば，そ

の後は (0 回以上の内部アクションを実行後の全ての状態が)必ず仕様 Sを満たすこと

を要求する．例えば，次の仕様 LSPEC1は，アクション inを実行した後は，必ずアク

ション outを実行できることを要求している．

LSPEC1 ≡ [[in]]〈〈out〉〉tt

ここで，ttは全てのプロセスによって満たされる仕様である．また，次の仕様LSPEC2

は，アクション outを実行した後は，必ず ffを満たすことを要求している．

LSPEC2 ≡ [[out]]ff

ここで，ffは満たすことができない仕様である．すなわち，LSPEC2は outの実行禁

止を要求している．
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表 2.1: 集合と要素上の変数

集合の記法 集合の名前 要素上変数

N 名前の集合 a, b, · · ·
N = {a : a ∈ N} 余名の集合 a, b, · · ·
L = N ∪N ラベルの集合 l, l′, · · ·
Act = L ∪ {τ} アクションの集合 α, β, · · ·

このとき，上記のシステム BUFF1と BUFF2 は仕様 LSPEC1と LSPEC2の両方を

満たすことを証明できる．

BUFF1 |= LSPEC1 ∧ LSPEC2

BUFF2 |= LSPEC1 ∧ LSPEC2

ここで，|=は左辺のプロセス代数式が右辺のプロセス論理式を満たすことを表す．LSPEC2

は outの実行禁止を要求しているが，それはプロセスが何か (観測可能な)別のアクショ

ンを実行するまでであり，BUFFi のように inを実行後に outを実行することは可能

である．

このように，プロセス論理で仕様を記述し，システムがその仕様を満たしているかを

検証できる．プロセス代数で記述した上記の仕様の例 SPEC20と比較すると，SPEC20

の方が BUFF2 の全ての振舞いを知るためには有効であるが，大規模システムでは全

ての振舞いの仕様を正確に記述することは難しい．プロセス論理では要求を部分的に

記述して検証できる利点がある．

2.3 構文と意味

まず，名前の無限集合 N が与えられていると仮定する．このとき，表 2.1のように

各集合を与える2．ここで，·は名前と余名の間の全単射であり，a = aである．τ は内

部アクションと呼ばれる観測されない特殊なアクションを表しており，N には含まれ
ていないとする．

さらに，プロセス定数 (A, · · · で表す) の集合 Kccs とプロセス変数 (X, · · ·で表す)
2注：L ⊆ Lとするとき，集合 Lは Lの補集合ではなく，L = {l : l ∈ L}である
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の集合 Xccs が与えられていると仮定する．また，Lから L への関数 f : L → Lで，
f(l) = f (l)を満たす関数をリラベリング関数と呼ぶ．便宜上，f(τ ) = τ とし，f をア

クションの集合上に拡張する．

このとき，CCSの構文は次のように与えられる．

定義 2.3.1 プロセス式 (E,F, · · ·で表す)の集合 Eccs は次の式を含む最小の集合である

X : プロセス変数 (X ∈ Xccs)
A : プロセス定数 (A ∈ Kccs)

α.E : 逐次 (α ∈ Act)∑
i∈I Ei : 選択 (Iはインデックス集合 )

E|F : 並行合成

E[f ] : リラベリング (f はリラべリング関数 )

E\L : 制限 (L ⊆ L)

ここで，E,Ei, F はすでに Eccsの要素であるとする．

プロセス変数を含まないプロセス式をプロセス (P,Q,R, · · ·で表す)と呼び，プロセス
の集合を Pccsで表す．プロセス定数は定義式によって意味を与えられるプロセスであ
る．実際に全てのプロセス定数 A ∈ Kccsについて，A

def
= P の形の定義式があると仮

定する．ここで，P ∈ Pccsであり，P は定数 Aを含むことができるので，繰り返し動

作を表現できる．また，E ≡ F は Eと F が構文的に同じであることを表す．

選択演算子において I = {1, 2}の場合は，∑
i∈{1,2} Eiの代わりに E1 + E2の記述を

用いる．また，無動作プロセス 0は，0 def
=

∑
i∈∅Ei によって定義されるプロセス定数

として与えられる．演算子の結合の優先順位は {制限 ,リラベリング } >逐次 >並行

合成 >選択，である．

次に CCSのプロセス式に意味を与える．

定義 2.3.2 プロセス式の意味は次のラベル付遷移システムにより与えられる．

(Eccs, Act,−→)

ここで，ラベル付遷移の集合−→⊆ Eccs×Act×Eccsは図 2.3の推論規則を満たす最小の

集合である．ここで，(E, α,E ′) ∈−→を E
α−→ E ′と書く．また，ある (E1, · · · , En−1)

について E0
α1−→ E1

α2−→ · · · αn−1−→ En−1
αn−→ Enであるとき，E0

α1−→ α2−→ · · · αn−1−→ αn−→ En

と書く．
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名前 仮定 � 結果

Act � α.E
α−→ E

Choicej Ej
α−→ E′, j ∈ I � ∑

i∈I Ei
α−→ E′

Com1 E
α−→ E′ � E|F α−→ E ′|F

Com2 F
α−→ F ′ � E|F α−→ E|F ′

Com3 E
l−→ E′, F

l−→ F ′ � E|F τ−→ E ′|F ′

Rel E
α−→ E′ � E[f ]

f(α)−→ E ′[f ]

Res E
α−→ E ′, α /∈ L ∪ L � E\L α−→ E′\L

Rec P
α−→ P ′, A

def
= P � A

α−→ P ′

図 2.3: プロセス式上のラベル付遷移の推論規則

規則Choicejは複数のプロセスの中から，アクションによって 1つのプロセスを選

択することを表している．次の状態遷移は規則Choice3による選択の例である．

a.P1 + b.P2 + c.P3 + d.P4
c−→ P3

規則 Com1,2は 2つのプロセス E と F が並行に独立に動作できることを表し，規則

Com3は相補的なアクション (l, l)による E と F の間の通信を表している．通信後、

(l, l)は 1つの内部アクション τ に置き換えられるため，さらに他のプロセスと通信す

ることはできない．つまり，CCSでは送信と受信が同期する 1対 1通信を採用してお

り，次のように a.P1が a.P2と a.P3の両方と通信可能な場合は，非決定的にどちらか

一方と通信する．

(a.P1|a.P2|a.P3)\{a} τ−→ (P1|P2|a.P3)\{a}
(a.P1|a.P2|a.P3)\{a} τ−→ (P1|a.P2|P3)\{a}

一般に CCSでは送信側のアクションにオーバーラインを付ける．また，上の例では a

は制限されているため，規則Resにより aを用いた外部との通信は起こらない．

規則 Relは，アクションの名前を変えるときに使われる．aを bに変えるリラべリ

ング関数は (b/a)のように記述され，次のように使われる．

(a.P )[b/a]
b−→ P [b/a]
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繰り返し動作はプロセス定数によって記述される．例えば，無限にアクション aを

実行でき，アクション bを実行すると停止するプロセス Aは次のように定義される．

A
def
= a.A + b.0

規則Recによって，プロセス定数 Aはプロセス a.A+ b.0のように振舞う．

2.4 等価性

プロセス代数ではプロセスの等価性が与えられており，システムの振舞いの検証に

利用できる．本節では双模倣の概念に基づいた等価性として，強等価，観測等価，観

測合同を紹介する．強等価は定義が簡単な合同関係であり，双模倣の基本的な性質を

調べることができる．観測等価は内部の振舞い (内部アクション)を可能な限り無視す

ることができる同値関係であり，強等価よりも弱い関係である．ただし，観測等価は

選択演算子によって保存されないため合同関係ではない．観測合同は観測等価に含ま

れる最大の合同関係である．

2.4.1 強等価

2つのプロセスが双模倣とは，一方のプロセスがあるアクションを実行できるなら

ば，他方のプロセスもそのアクションを実行でき，アクションを実行後の各々のプロ

セスも双模倣になっていることである．まず，内部アクションの個数まで同じである

ことが要求される強い双模倣の定義を与える．

定義 2.4.1 プロセス上の二項関係 S が強双模倣 (strong bisimulation) であるとは，

(P,Q) ∈ Sならば，任意の α ∈ Actについて，次の 2つの条件が成り立つことである．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′について，Q α−→ Q′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．

(ii) Q
α−→ Q′ならば，ある P ′について，P α−→ P ′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．

例えば，プロセス SSPEC20を次のように定義する．

SSPEC20
def
= in.τ.SSPEC21

SSPEC21
def
= in.SSPEC22 + out.SSPEC20

SSPEC22
def
= out.τ.SSPEC21
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SSPEC20はプロセスであるが，(通信も考慮した) 容量 2のバッファの仕様とみなすこ

ともできる．2.2節で紹介した SPEC20との違いは，内部アクション τが挿入されてい

ることである．このとき，次の SstrongBUFF は強双模倣である．

SstrongBUFF = { (BUFF2, SSPEC20), (BUFF
′
2, τ.SSPEC21),

(BUFF21, SSPEC21), (BUFF22, SSPEC22) }

ここで，BUFF1とBUFF2は 2.2節で紹介したバッファの記述であり，BUFF ′
2，BUFF21，

BUFF22は次のように与えられる．

BUFF ′
2 ≡ ((out.BUFF1)[com/out] |BUFF1[com/in])\{com}

BUFF21 ≡ (BUFF1[com/out] | (out.BUFF1)[com/in])\{com}
BUFF22 ≡ ((out.BUFF1)[com/out] | (out.BUFF1)[com/in])\{com}

BUFF ′
2は内部アクションを実行して BUFF21になるプロセスである．強等価では内部

アクションの個数も一致する必要があるため，SstrongBUFF に含まれる (BUFF ′
2, τ.SSPEC21)

の τ を無視することはできない．

この強双模倣をもとに，強等価は最大の強双模倣として与えられる．

定義 2.4.2 もしある強双模倣 Sにおいて (P,Q) ∈ Sならば，プロセス P と Qは強等

価 (strong equivalence)であるといい，P ∼ Qと書く．

このとき，期待通り次の命題が成り立つ．

命題 2.4.1 P ∼ Qならば，そのときに限り任意の α ∈ Actについて，次の 2つの条件

が成り立つ．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′について，Q α−→ Q′ かつ P ′ ∼ Q′を満たす．

(ii) Q
α−→ Q′ならば，ある P ′について，P α−→ P ′ かつ P ′ ∼ Q′を満たす．

命題 2.4.2 強等価∼は同値関係である．すなわち，反射律 (P ∼ P )，対称律 (P ∼ Q

ならば Q ∼ P )，推移律 (P ∼ Qかつ Q ∼ Rならば P ∼ R)が成り立つ．

上記の例SSPEC20では，(BUFF2, SSPEC20) ∈ SstrongBUFF であるので，次の等式を得る．

BUFF2 ∼ SSPEC20
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このように，P ∼ Qを証明するには，(P,Q)を含む強双模倣を見つければよい．しか

し，強双模倣では強等価な組を複数含む場合があり，予想以上に多くの組を含むこと

がある．ここで，P ∼ P ′かつ Q ∼ Q′であるとき，(P,Q)と (P ′, Q′)は強等価な組と

いう．そこで定義されるのが次の “強等価な組を除く強双模倣”である．

定義 2.4.3 プロセス上の二項関係Sが強等価な組を除く強双模倣 (strong bisimulation
up to ∼) であるとは，PSQならば，任意の α ∈ Actについて，次の 2つの条件が成

り立つことである．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′について，Q α−→ Q′ かつ P ′ ∼ S ∼ Q′を満たす．

(ii) Q
α−→ Q′ならば，ある P ′について，P α−→ P ′ かつ P ′ ∼ S ∼ Q′を満たす．

ここで，PSQは (P,Q) ∈ S を表し，P ′ ∼ S ∼ Q′ は，P ′ ∼ P ′′ かつ P ′′SQ′′ かつ

Q′′ ∼ Q′ となる P ′′と Q′′が存在することを表している．

このとき，次の命題が成り立つ．

命題 2.4.3 もし Sが強等価な組を除く強双模倣であるならば，S ⊆∼である．

すなわち，P ∼ Qを証明するためには，(P,Q) ∈ S のような強等価な組を除く強双模
倣 Sをみつければ十分である．

強等価は内部アクションの個数も一致することを要求する強い関係であるが，観測

等価より定義が簡単であり，強等価は観測等価に含まれるので，いくつかの等式は強

等価をもとに与えられる．次の命題は逐次的な振舞いと並行的な振舞いを関係付ける

ために重要であり，展開規則と呼ばれる．

命題 2.4.4 P ≡ (P1[f1]| · · · |Pn[fn])\Lとする．このとき，次の等式が成り立つ．

P ∼ ∑{fi(α).(P1[f1]| · · · |P ′
i [fi]| · · · |Pn[fn])\L : Pi

α−→ P ′
i , fi(α) /∈ L ∪ L}

+
∑{τ.(P1[f1]| · · · |P ′

i [fi]| · · · |P ′
j [fj ]| · · · |Pn[fn])\L :

Pi
l−→ P ′

i , Pj
l′−→ P ′

j , fi(l) = fj(l′), i < j}

例えば，この展開規則を適用して次の等式が得られる．

(a.P |a.Q) ∼ a.(P |a.Q) + a.(a.P |Q) + τ.(P |Q)
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右辺第 1項と第 2項は各々P と Qが独立にアクションを起こす場合に相当し，第 3項

は P と Qが同期通信する場合に相当する．

ここまでは，(変数を含まない)プロセスに対して強等価 ∼を与えてきた．ここで，
強等価を次のようにプロセス式上に拡張する．

定義 2.4.4 E と F は高々変数 Xi (i ∈ I)を含むとする．このとき，任意のプロセス

Pi (i ∈ I)について，E{Pi/Xi}i∈I ∼ F{Pi/Xi}i∈I ならば，E ∼ F である．ここで，

E{Pi/Xi}i∈Iは，各 i ∈ Iについて，Eに含まれる全ての変数Xiへプロセス Piを代入

して得られるプロセスである．

例えば，プロセス式 Eparと Eseqを次のように定義する．

Epar ≡ (a.X|a.0)
Eseq ≡ a.(X|a.0) + a.(a.X|0) + τ.(X|0)

このとき，次の Sは強双模倣であることを証明できる．

S = {(Epar{P/X}, Eseq{P/X}) : P ∈ Pccs} ∪ {(P,P ) : P ∈ Pccs}

すなわち，任意のプロセス P について，Epar{P/X} ∼ Eseq{P/X}であるので，定義
2.4.4より，Epar ∼ Eseqである．

次に，強等価は全ての演算子と再帰定義によって保存されることを示す．すなわち，

強等価は合同関係である．

命題 2.4.5 E1 ∼ E2とする．このとき次の等式が成り立つ．

(1) α.E1 ∼ α.E2

(2) E1 + F ∼ E2 + F

(3) E1|F ∼ E2|F
(4) E1\L ∼ E2\L
(5) E1[f ] ∼ E2[f ]

命題 2.4.6 プロセス式 Ei, Fi (i ∈ I)は高々変数Xj (j ∈ I)を含むとする．このとき，

各 i ∈ Iについて，Ai
def
= Ei{Aj/Xj}j∈Iかつ Bi

def
= Fi{Bj/Xj}j∈Iかつ Ei ∼ Fiならば，

各 i ∈ Iについて，Ai ∼ Biである．
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上記の例 Eparと Eseqについて，

Apar
def
= Epar{Apar/X}

Aseq
def
= Eseq{Aseq/X}

とすると，Epar ∼ Eseqであるので，命題 2.4.6より，Apar ∼ Aseqである．

本小節の残りで強等価の唯一解の存在を示す．ここで，強等価の解とは両辺を等し

するプロセスのことであり，例えばプロセス式 Eが高々変数Xを含むとき，等式

X ∼ E

の解は P ∼ E{P/X}のようなプロセス P である．このような解は (強等価なプロセス

を除いて)唯一であることが保証される．例えば，BUFF1
def
= in.out.BUFF1によって

定義される定数 BUFF1は等式

X ∼ in.out.X

の解であり，この等式の解は全て BUFF1に強等価となる．

まず，唯一解の条件である弱いガードを定義する．

定義 2.4.5 もしプロセス式Eに含まれる全ての変数Xが Eのある部分式 α.F に含ま

れるならば，Xは Eにおいて弱くガードされているという．

次の 2つの命題は定数 A
def
= E{A/X}は X ∼ Eの唯一解であることを示している．

命題 2.4.7 もし A
def
= P ならば A ∼ P である．

命題 2.4.8 各 i ∈ I について，プロセス式 Eiは高々変数 Xj (j ∈ I)を含み，各変数

Xj (j ∈ I)は Eiにおいて弱くガードされているとする．このとき，各 i ∈ Iについて，

Pi ∼ Ei{Pj/Xj}j∈I かつ Qi ∼ Ei{Qj/Xj}j∈I ならば，各 i ∈ Iについて，Pi ∼ Qiであ

る．

すでに，BUFF2 ∼ SSPEC20が成り立つことは，(BUFF2, SSPEC20)を含む強双模

倣 SstrongBUFF が存在することによって示したが，展開規則と唯一解の命題を用いても証明

できる．まず，展開規則によって次の等式が得られる．

BUFF2 ∼ in.BUFF ′
2

BUFF ′
2 ∼ τ.BUFF21

BUFF21 ∼ in.BUFF22 + out.BUFF2

BUFF22 ∼ out.BUFF ′
2
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さらに，命題 2.4.5(1)より，

BUFF2 ∼ in.τ.BUFF21

BUFF21 ∼ in.BUFF22 + out.BUFF2

BUFF22 ∼ out.τ.BUFF21

を得る．また，命題 2.4.7より，

SSPEC20 ∼ in.τ.SSPEC21

SSPEC21 ∼ in.SSPEC22 + out.SSPEC20

SSPEC22 ∼ out.τ.SSPEC21

である．すなわち，
E0 ≡ in.τ.X1

E1 ≡ in.X2 + out.X0

E2 ≡ out.τ.X1

とすると，各 i ∈ {0, 1, 2}について，

BUFF2i ∼ Ei{BUFF2j/Xj}j∈{0,1,2}
SSPEC2i ∼ Ei{SSPEC2j/Xj}j∈{0,1,2}

である．ただし，BUFF20 ≡ BUFF2である．Eiにおいて変数は弱くガードされてい

るので，命題 2.4.8より，

BUFF2 ∼ SSPEC20

を得る．この例のように再帰定義をもつプロセスの等価性は，式を規則にしたがって

変形した後，唯一解の命題を用いて判定できる．

2.4.2 観測等価と観測合同

強等価では内部アクションの個数も一致する必要があるため，BUFF2 ∼ SSPEC20

ではあるが，BUFF2 ∼ SPEC20は成り立たない ( SPEC20は 2.2節で示した仕様の例)．

そこで，強等価より弱い等価性として，0個以上の内部アクションを無視できる観測等

価が与えられている．まず，連続した遷移を扱えるようにいくつかの記法を定義する．

定義 2.4.6 A ⊆ Actとする．このとき，A∗ (要素を s, t, · · ·で表す )は Aに含まれる
0個以上のアクションを逐次結合してできる有限アクション列の集合である．とくに ε

は長さ 0のアクション列であり，εs = sε = sである．
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定義 2.4.7 集合 =⇒⊆ Eccs × Act∗ × Eccsは次の条件を満たす弱い遷移の集合である．

E
ε
=⇒ E ′ ⇐⇒ E

τ−→ · · · τ−→ E ′ (0個以上の τ 遷移 )

E
s
=⇒ E ′ ⇐⇒ E

ε
=⇒ α1−→ ε

=⇒ α2−→ ε
=⇒ · · · ε

=⇒αn−1−→ ε
=⇒ αn−→ ε

=⇒ E ′ (n ≥ 1)

ここで，s = α1 · · ·αnである．

定義 2.4.8 s ∈ Act∗ とすると，ŝ ∈ L∗は sから全ての τ を取り除いて得られるアク

ション列である．

例えば，s = abτcττdeならば，ŝ = abcdeである．

これらの記法を用いて，弱双模倣は次のように定義される．

定義 2.4.9 プロセス上の二項関係Sが弱双模倣 (weak bisimulation)であるとは，(P,Q)∈
Sならば，任意の α ∈ Actについて，次の 2つの条件が成り立つことである．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′について，Q α̂

=⇒ Q′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．
(ii) Q

α−→ Q′ならば，ある P ′について，P α̂
=⇒ P ′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．

例えば，2.2節で与えられたバッファBUFF2と仕様 SPEC20について，次の SweakBUFF は

弱双模倣である．

SweakBUFF = { (BUFF2, SPEC20), (BUFF
′
2, SPEC21),

(BUFF21, SPEC21), (BUFF22, SPEC22) }

ここで，BUFF ′
2，BUFF21，BUFF22 は 2.4.1小節で与えられている．この SweakBUFF で

注目すべきは，組 (BUFF ′
2, SPEC21) である．遷移 BUFF ′

2
τ−→ BUFF21 に対し，

SPEC21
τ̂
=⇒ SPEC21が対応できる．

強等価の定義と同様に観測等価は次のように定義される．

定義 2.4.10 もしある弱双模倣 Sにおいて (P,Q) ∈ S ならば，プロセス P と Qは観

測等価 (observation-equivalence)であるといい，P ≈ Qと書く．

命題 2.4.9 観測等価 ≈は同値関係である．
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上記の例 SPEC20では，(BUFF2, SPEC20) ∈ SweakBUFF であるので，次の等式を得る．

BUFF2 ≈ SPEC20

強等価と観測等価の違いを顕著に表している等式を次の命題に示す．

命題 2.4.10 P ≈ τ.P

観測等価で注意すべきことは，観測等価が選択演算子によって保存されないことで

ある．例えば，b.0 ≈ τ.b.0であるが，

a.0 + b.0 �≈ a.0+ τ.b.0

である．右辺は τ によって bだけが実行できる状態に遷移することができるが，左辺

ではそのような状態をもたないため観測等価とはならない．

そこで，選択演算子によって保存されるように観測等価に条件を付加して観測合同

が定義される．

定義 2.4.11 もし次の 2 つの条件が成り立つならば，プロセス P と Q は観測合同

(observation-congruence)であるといい，P =ccs Qと書く．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′について，Q α

=⇒ Q′ かつ P ′ ≈ Q′を満たす．

(ii) Q
α−→ Q′ならば，ある P ′について，P α

=⇒ P ′ かつ P ′ ≈ Q′を満たす．

観測等価との違いは， α̂
=⇒ではなく α

=⇒が要求されていることである．ただし，こ
の要求は最初の遷移に対してのみであり，それ以降は観測等価 (P ′ ≈ Q′)が要求され

る．すなわち，最初の遷移については一方が τ を実行できるならば，他方も τ を実行

できなければならない．観測合同は次の 2つの命題に示されるとおり，観測等価に含

まれ，かつ選択演算子によって保存される最大の関係である．

命題 2.4.11 P1 =ccs P2ならば，任意の Qについて P1 +Q =ccs P2 +Qである．

命題 2.4.12 L(P1)∪L(P2) �= N とする．任意のQについて P1+Q ≈ P2+Qならば，

P1 =ccs P2である．ここで，L(P )は P に現れる全てのラベルの集合である．
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観測合同では最初の τ を無視できないので，P �=ccs τ.P である．観測合同のための

τ に対する等式を次に示す．

命題 2.4.13

(1) α.τ.P = α.P

(2) P + τ.P = τ.P

(3) α.(P + τ.Q) + α.Q = α.(P + τ.Q)

(1)式が示すように 2番目以降の内部アクション τ は無視することできる．(2)式は今

すぐ起こせるアクションでも，内部アクションの後に同じように起こせるならば，そ

のアクションを内部アクションの後に延期しても振舞いは変わらないことを意味して

いる．(3)式も (2)式と同様にプロセスQの延期を意味している．この 3つの等式は τ

規則と呼ばれる CCSの重要な規則である．

次に強等価と同様に観測合同をプロセス式上に拡張する．

定義 2.4.12 Eと F は高々変数Xi (i ∈ I)を含むとする．このとき，任意のプロセス
Pi (i ∈ I)について，E{Pi/Xi}i∈I =ccs F{Pi/Xi}i∈I ならば，E =ccs F である．

観測合同は全ての演算子と再帰定義によって保存される，すなわち合同関係である．

命題 2.4.14 E1 =ccs E2とする．このとき次の等式が成り立つ．

(1) α.E1 =ccs α.E2

(2) E1 + F =ccs E2 + F

(3) E1|F =ccs E2|F
(4) E1\L =ccs E2\L
(5) E1[f ] =ccs E2[f ]

命題 2.4.15 プロセス式Ei, Fi (i ∈ I)は高々変数Xj (j ∈ I)を含むとする．このとき，

各 i ∈ Iについて，Ai
def
= Ei{Aj/Xj}j∈I かつ Bi

def
= Fi{Bj/Xj}j∈I かつ Ei =ccs Fiなら

ば，各 i ∈ Iについて，Ai =ccs Biである．

観測合同に対する唯一解の存在を示すためには，強等価で使われた条件 (弱いガー

ド )を強める必要がある．まず，次のように逐次性とガードを定義する．
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定義 2.4.13 もしプロセス式 E の変数 X を含む全ての部分式が α.F か
∑

i∈I Fiか X

の形であるならば，Xは Eにおいて逐次的であるという．

定義 2.4.14 もしプロセス式 Eに含まれる全ての変数Xが Eのある部分式 α.F に含

まれ，かつ α �= τ ならば，Xは Eにおいてガードされているという．

例えば，(τ.X+a.0)においてXは逐次的であるがガードされていない．また，(a.X|b.0)
において X はガードされているが逐次的ではない．逐次的かつガードされていれば，

次の命題が示すように観測合同は唯一解をもつ．

命題 2.4.16 各 i ∈ Iについて，プロセス式 Eiは高々変数Xj (j ∈ I)を含み，各変数
Xj (j ∈ I)は Eiにおいて逐次的かつガードされているとする．このとき，各 i ∈ Iに

ついて，Pi =ccs Ei{Pj/Xj}j∈I かつ Qi =ccs Ei{Qj/Xj}j∈I ならば，各 i ∈ Iについて，

Pi =ccs Qiである．

以上，強等価∼，観測等価≈，観測合同=ccsの定義とその特性を紹介してきた．最

後に，これら等価性の包含関係を示す．

命題 2.4.17 もし P ∼ Qならば P =ccs Qである．もし P =ccs Qならば P ≈ Qであ

る．

2.4.3 公理系

各等価性の公理系を示すことは，式変形によって等価性を証明するためだけでなく，

等価性の特性を明らかにするためにも重要である．本小節では有限プロセスに対する

強等価と観測合同の健全で完全な公理系を示す．有限プロセスとは定数を含まない (繰

り返し動作をもたない)プロセスである．

全ての有限プロセスは，命題 2.4.4の展開規則を用いて，それに強等価な有限逐次プ

ロセスに展開できる．ここで，有限逐次プロセスとは，並行合成，制限，リラベリン

グ，定数を含まないプロセスである．

まず，有限逐次プロセスに対する 2つの公理系 A∼
ccsと Accsを次のように与える．

定義 2.4.15 2つの有限逐次プロセス P と Qの等価性が公理系A∼
ccsから推論されるな
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らば，A∼
ccs � P = Qと書く．ここで，公理系 A∼

ccsは次の等式から構成される．

A1 P +Q = Q+ P

A2 P + (Q+R) = (P +Q) +R

A3 P + P = P

A4 P + 0 = P

定義 2.4.16 2つの有限逐次プロセス P と Qの等価性が公理系Accsから推論されるな

らば，Accs � P = Qと書く．ここで，公理系 Accsは A∼
ccsの等式と次の等式から構成

される．

T1 α.τ.P = α.P

T2 P + τ.P = τ.P

T3 α.(P + τ.Q) + α.Q = α.(P + τ.Q)

公理系 Accsで追加された等式は命題 2.4.13に示した τ 規則である．次の命題に示す

とおり，τ 規則は観測合同を証明するための必要にして十分な規則である．

命題 2.4.18 P と Qを有限逐次プロセスとする．

(1) P ∼ Q ⇐⇒ A∼
ccs � P = Q

(2) P =ccs Q ⇐⇒ Accs � P = Q

例えば，観測等価な等式 P + τ.(P +Q) =ccs τ.(P +Q)は公理系 Accsにより次のよ

うに証明できる．

Accs � P + τ.(P +Q) = P + ((P +Q) + τ.(P +Q)) by T2

= (P + (P + Q)) + τ.(P +Q) by A2

= ((P + P ) + Q) + τ.(P +Q) by A2

= (P +Q) + τ.(P + Q) by A3

= τ.(P +Q) by T2
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2.5 プロセス論理

2.4節では，システムと仕様をプロセス代数で記述し，等価性を用いてシステムの振

舞いを検証する方法について述べた．本節では，仕様をプロセス論理で記述し，充足

性を用いてシステムの振舞いを検証する方法について述べる．文献 [38]では，強い充

足性をもつプロセス論理と弱い充足性をもつプロセス論理が与えられている．先ず定

義の簡単な強い充足性について説明する．

定義 2.5.1 仕様 (S, T, · · ·で表す) の集合 PL∼ は次の式を含む最小の集合である．

〈α〉S : 可能 (α ∈ Act)

¬S : 否定
∧
i∈I Si : 合接 (Iはインデックス集合 )

ここで，S, Siはすでに PL∼の要素であるとする．

直観的には，仕様 〈α〉S は，αを実行でき，その後に仕様 S を満たすことができる

ことを要求している．また，次の記法も用いる．ここで，ttは全てのプロセスによっ

て満たされる仕様である．

S1 ∧ S2 ≡
∧
i∈{1,2} Si : (二項)合接

tt≡ ∧
i∈∅ Si : 真

例えば，次の仕様は aを実行でき，bを実行できないことを要求する．

〈a〉tt ∧ ¬〈b〉tt

例えば，この仕様はプロセス (a.0)によって満たされるが，プロセス (a.0+ b.0)によっ

ては満たされない．ここで注目すべきは，この仕様は aと b以外のアクションについ

ては何も要求していないことである．さらに，aを実行した後は全く何も要求してい

ない．例えば，この仕様はプロセス (a.b.0+ c.0)によっても満たされる．このように，

プロセス論理では部分的な要求を記述することができる．

プロセスの仕様に対する充足性は形式的に次のように定義される．

27



定義 2.5.2 充足関係 |=⊆ Pccs × PL∼は仕様の構造について帰納的に次のように与え

られる．

(1) P |= 〈α〉S ⇔ ∃P ′. (P
α−→ P ′, P ′ |= S)

(2) P |= ¬S ⇔ P �|= S

(3) P |= ∧
i∈I Si ⇔ ∀i ∈ I. P |= Si

例えば，次の関係が成り立つ．

a.(b.0+ c.0) |= 〈a〉(〈b〉tt∧ 〈c〉tt)
a.b.0+ a.c.0 �|= 〈a〉(〈b〉tt ∧ 〈c〉tt)

仕様 〈a〉(〈b〉tt∧ 〈c〉tt)は aを実行後に b と cの両方が実行できる状態があることを要

求しており，a.b.0+ a.c.0はこの仕様を満たさない．

この充足関係と強等価の間には次の関係が成り立つ．すなわち，P と Qが強等価で

ないならば，そのときに限りそれらを区別できるプロセス論理式 Sが存在する．

命題 2.5.1 P �∼ Q ⇐⇒ ∃S ∈ PL∼. (P |= S, Q �|= S)

この命題が示すように，可能，否定，合接の演算子で十分な表現力をもつが，否定

¬を多く含む仕様の意味は分かりにくくなる．否定を減らすために，略記法として次
のような演算子が用意されている．

[α]S ≡ ¬〈α〉¬S : 必然
∨
i∈I Si ≡ ¬∧

i∈I ¬Si : 離接

S1 ∨ S2 ≡
∨
i∈{1,2} Si : (二項)離接

ff≡ ¬tt : 偽

ここで，仕様 [α]Sは，もしアクション αを実行するならば，その後は必ず Sを満たす

ことを要求する．また，ffは満たすことができない仕様である．例えば，次の仕様は，

アクション aを実行した後は，必ず bを実行でき，かつ cを実行できないことを要求

している．

[a](〈b〉tt∧ [c]ff)

これらの演算子を利用すれば，全ての仕様を否定を含まない仕様に変換できる．

次に，弱い充足性をもつプロセス論理について述べる．
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定義 2.5.3 仕様 (S, T, · · ·で表す)の集合 PL≈ は次の式を含む最小の集合である．

〈〈ε〉〉S : 弱可能

〈〈l〉〉S : 弱可能 (l ∈ L)
¬S : 否定∧

i∈I Si : 合接 (Iはインデックス集合 )

ここで，S, Siはすでに PL≈の要素であるとする．

PL∼の場合と同様に，PL≈に対しても弱必然や離接を定義できる．充足性について

は， α−→の代わりに α
=⇒が使われる．

定義 2.5.4 充足関係 |=⊆ Pccs × PL≈は仕様の構造について帰納的に次のように与え

られる．

(1) P |= 〈〈ε〉〉S ⇔ ∃P ′. (P
ε
=⇒ P ′, P ′ |= S)

(2) P |= 〈〈l〉〉S ⇔ ∃P ′. (P
l
=⇒ P ′, P ′ |= S)

(3) P |= ¬S ⇔ P �|= S

(4) P |= ∧
i∈I Si ⇔ ∀i ∈ I. P |= Si

仕様 〈〈l〉〉Sは 0個以上の内部アクションを実行後に観測可能なアクション lを実行で

き，その後 0個以上の内部アクションを実行後に Sを満たすことができることを要求

する．また，仕様 〈〈ε〉〉Sは 0個以上の内部アクションを実行後に Sを満たすことがで

きることを要求する．期待通り，観測等価との間に次の関係が成り立つ．

命題 2.5.2 P �≈ Q ⇐⇒ ∃S ∈ PL≈. (P |= S, Q �|= S)

2.6 おわりに

本章では，基本的なプロセス代数CCSを文献 [38]をもとに紹介してきた．まず，プ

ロセス代数でシステムと仕様を記述し，システムと仕様の振舞いが等価であるかを検

証する方法について説明した．等価性は観測合同のように内部の振舞いを無視できる

ほど弱く，かつ合同関係であることが望まれる．また，健全で完全な公理系を示すこ

29



とは，式変形によって等価性を証明するだけでなく，等価性の特性を明らかにするた

めにも重要である．

プロセス代数を拡張した場合は，観測合同のように弱い合同関係を適切に定義し，そ

の公理系を示すことが重要である．4章と 5章では，ブロードキャスト通信や減衰通信

をもつシステムの解析ができるようにプロセス代数を拡張した場合の合同関係や公理

系について，本章と同様に議論する．

さらに，プロセス論理を用いて仕様を部分的に記述し，システムが仕様を充足して

いることを検証できることを紹介した．6章では，論理演算子をプロセス代数に導入し

て部分的 (柔軟な) 仕様からシステムまで，同じ枠組で記述する方法について述べる．

また，7章では，プロセス論理で記述された仕様からプロセス代数で記述された分散シ

ステムを合成する方法について述べる．
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第 3章

プロダクションルール解析用プロセス

代数

3.1 はじめに

データベースが状況に応じて自動的にデータを更新できれば，その管理者の負担を

大幅に軽減できる．アクティブデータベース [16, 37]は，そのような自動更新のために

プロダクションルールを利用したデータベースである．ここで，プロダクションルー

ルとは，ある変化 (event)が起こったとき，ある条件 (condition)が満たされていたな

らば，ある動作 (action)をすることを規定するルールである．これは ECAルールと呼

ばれている．アクティブデータベースの管理者は必要に応じてプロダクションルール

を追加・修正することによって，より状況に適応できるデータベースを構築できる．

アクティブデータベースは状況の変化に応じたルールを呼び出して，そのルールを

実行するためのプロセスを起動する．さらにこのルールの動作によって状況が変化す

ると，その変化に応じた別のルールが呼び出される．このように，一つの状況変化か

ら次々にルールが呼び出されて実行されることが可能であるが，そのルールの実行順

序は呼び出された順番が適切とは限らない．例えば，情報の表示などは他のルールと

は独立に並行に実行され，無矛盾性の判定などは他のルールの処理が終了してから実

行されることが期待される．このような要求に対し，ルール間の実行順序を制御する

方法としてカップリングモード [21]を利用することが有効であり，カップリングモー

ドをもつアクティブデータベースとして，SAMOS[16]，HiPAC[37]などがある．
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カップリングモードはルールを効率良く適切に実行するために有効であるが，ルー

ルの数が増えたときに実際にどのような順番でルールが実行されるかを把握し設計す

ることは困難になる．そこで本章では，カップリングモードをもつアクティブデータ

ベースのプロダクションルールの動作を解析するためのプロセス代数として CCSPR

(a Calculus of Communicating Systems with Production Rules)を提案する．CCSPR

は，親プロセスがルール集合から一つのルールを子プロセスとして呼び出してプロセ

ス木を構築するとき，その親子関係を明確に表現できる特徴をもつ．そして，CCSPR

によってプロダクションルールを記述し，ルールの振舞いが仕様を満たしているかを

検証する方法を示す．

本章の構成は次のとおりである．まず，3.2節でアクティブデータベースを紹介する．

次に 3.3節で，成長するプロセス木や親子間の局所通信が CCSPRによってどのように

記述されるかを，従来のプロセス代数と比較して説明する．3.4節で CCSPRの構文と

意味を定義し，3.5節で CCSPRの強等価に対するいくつかの特性を示す．3.6節では，

CCSPRによってプロダクションルールを解析する方法について例をもとに説明する．

3.2 アクティブデータベース

アクティブデータベース [16, 37]は，プロダクションルールによって状況に応じた

動作を自動的に実行できる．各プロダクションルールには，状況変化 (event)，条件

(condition)，動作 (action)が書かれており，その状況変化が生じたとき，その条件が満

たされていたならば，その動作が実行されることを要求する．アクティブデータベー

スは状況を監視し，状況が変化したとき，その変化に反応するプロダクションルール

を呼び出し，そのルールを処理するプロセスを起動する．もし，その変化に反応する

複数のルールがあるときは，それら全てを呼び出して並行に処理する．さらに，ある

ルールR1の処理によって状況が変化し，その変化に反応するルールR2があるときは，

ルール R1 を処理しているプロセスに対して子プロセスを起動し，その子プロセスに

よってルール R2を処理する [37]．このルールの順次呼び出しによってプロセス木が構

築される．

図 3.1の例をもとに，プロダクションルールの振舞いを説明する．各ルールの E,C,A

は各々，状況変化 (event)，条件 (condition)，動作 (action)であり，CMはカップリン

グモードを表している．状況変化 Eに updatexとあるのは，このルールが変数 xの更
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Rule1 Rule2

IM SP

E

C

A

: updatex

: x<100

: y:=y-1

E

C

A

: updatex

: true

: display

CM : IM CM : SP

E

C

A

: updatey

: y>0

: x:=x+1

CM : IM

E

C

A

: updatey

: y<0

: warning

CM : DF

Rule1 Rule2

Rule3 Rule4

Manager

Rule1 Rule2

Rule3 Rule4

実行環境

IM SP

IM DF

プロダクションルール集合

図 3.1: プロダクションルール集合とその実行例

新によって呼び出されることを表している．updateyについても同様である．今，変

数 xが更新されたとする．このとき状況の監視プロセス (Manager)は Rule1と Rule2

を呼び出す．呼び出された Rule1は，もし条件 (x < 100)が成り立つならば，yを 1減

じ，Rule2は変数 xを表示する．このとき yが更新されるため，Rule3と Rule4が呼び

出される．ここで，Rule3と Rule4を処理するプロセスは (それらを呼び出した)Rule1

を処理するプロセスの子プロセスとなる．これにより，図 3.1に示すようにプロセス木

が構築される．そして，更に Rule3が xを更新することによって，Rule1と Rule2が

再び呼び出される可能性もある．

呼び出されたルールの実行順序を制御するためにカップリングモード [21]が有効であ

り，カップリングモードをもつアクティブデータベースとして，SAMOS[16]，HiPAC[37]

などが知られている．SAMOS，HiPACでは，次の 3つのカップリングモードが用意

されている．

1. 即実行モード (immediate mode) : 子プロセスの処理はすぐに実行され，その処

理の完了を待ってその親プロセスも処理を完了する．

2. 分離実行モード (separate mode) : 子プロセスの処理はすぐに実行され，その処

理の完了を待たずにその親プロセスは処理を完了する．
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3. 延期実行モード (deferred mode) : 子プロセスの処理は，その子プロセスを含む

プロセス木の一番上の親プロセスの完了直前まで延期されて実行される．

図 3.1では，IM, SP, DF が各々，即実行モード，分離実行モード，延期実行モード

を表している．変数 xの表示は独立に処理できるので，Rule2は分離実行モードをも

ち，全体の処理完了後に変数 yが負になっていないかをチェックする Rule4は延期実

行モードをもつ．このようにカップリングモードは親子プロセス間の関係だけでなく，

延期実行モードのように全体のプロセスに関係する制御も表現できる．

3.3 プロセス代数による検証

アクティブデータベースの利用者はプロダクションルールを自由に追加 (修正)でき

ることを望むが，そのルールの追加が全体の振舞いにどのように影響するかを予測す

ることはそれほど容易ではない．ルールが別のルールを呼び出し，それらのルールの

実行順序はカップリングモードによって制御されているためである．そこで，設計時

に振舞いを検証するツールが必要になる．

アクティブデータベースに対して，いくつかの静的解析方法が提案されている．例

えば，有向起動グラフ (directed triggering graphs)がルールの振舞いについての情報

を与えるために利用されている [3, 9]．また，ペトリネットが合成イベントの探索に使

われている [17]．しかし，従来の方法ではカップリングモードは考慮されていなかっ

た．本研究では，カップリングモードをもつプロダクションルールの実行順序を，プ

ロセス代数によって検証する．まず 3.3.1小節で，従来のプロセス代数でプロダクショ

ンルールの振舞いを記述しようとするとき，どのような点が記述困難であるかを指摘

する．そして 3.3.2小節で，プロセス代数 CCSPRがプロダクションルールの振舞いの

記述に適していることを示す．

3.3.1 従来のプロセス代数による記述

プロダクションルールを記述するために重要なことは，成長可能なプロセス木を表

現できることである．従来のプロセス代数でも不変なプロセス木は簡単に表現できる．

例えば，プロセス代数 CSP[18]には，従属演算子 //があり，

Q//P
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R PR1’(i) PR2 PID(i+1)

NEWPR(i)

R PR1 PR2 PID(i)

τ τ

図 3.2: プロセス生成の例

はプロセスQはプロセス P の従属プロセス (子プロセス)であることを明確に (構文的

に)表している．しかし，成長するプロセス木を表現するためには適していない．プロ

セス木を記述する他の方法として，固有の値 ID によって親子プロセスを関係付ける

方法が考えられる．例えば，成長するプロセス木は IDを用いてプロセス代数 CCSに

よって次のように記述できる．

(R | PR1 | PR2 | PID(i)) τ−→ τ−→ (R | NEWPR(i) | PR′
1(i) | PR2 | PID(i+ 1))

ここで，各プロセスは次のように定義されている．

R
def
= a(x).(R | NEWPR(x))

PR1
def
= getid(x).a(x).PR′

1(x)

PR2
def
= getid(x).a(x).PR′

2(x)

PID(i)
def
= getid(i).PID(i+ 1)

ここで，値 iと変数 xをもつ相補的なアクション getid(i)と getid(x)が同期すると，値

iが渡されて変数 xに代入される．

プロセス PR1は IDを管理しているプロセス PIDから IDとして値 iをチャンネル

getidを通して受け取り，変数 xに代入する (上記の遷移の最初の τ )．プロセス PIDは

保持する値 iを 1増やし，次の要求 getidに備える．IDとして iを受け取った PR1は

チャンネル aを通して値 iをプロセスRに渡し，新しいプロセスNEWPR(i)を生成す

ることを要求する (上記の遷移の 2番目の τ)．PR′
1(i)と NEWPR(i)の親子関係は値 i

によって維持される．もし IDがなければ親子関係を特定するとはできない．図 3.2に

この子プロセスの生成過程を示す．
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3.3.2 プロセス代数 CCSPRによる記述

前小節で述べたように，成長するプロセス木を IDを用いて表現することができる．

しかし，IDは記述を複雑にし，その検証を困難にする．また，プロセス間の親子関係

も明確ではない．

そこで，成長するプロセス木の記述に適したプロセス代数として CCSPRを提案す

る．CCSPRでは，成長するプロセス木を従属演算子 〉によって構文的に記述できる特
徴をもつ．例えば，3.3.1小節で使われた例は，CCSPRでは次のように記述される．

R>(PR1 | PR2)
τ−→ R >((PR′

1〉NEWPR) | PR2)

ここで，各プロセスは次のように定義されている．

R ≡ {{a.NEWPR}}
PR1

def
= a.PR′

1

PR2
def
= a.PR′

2

ここで，{{ }}はリソース演算子であり，Rはアクション aによって呼び出されるプロ

セスNEWPRを保持するリソースを表している．また，>はリソースからプロセスに

新しいプロセスを供給する演算子である．上記の τ 遷移で注目すべきは，生成された

プロセスNEWPRの位置である．(PR′
1〉NEWPR)は生成された NEWPRが PR′

1の子

プロセスであることを明確に表している．

一方，上記の記述については，次の遷移も可能である．

R>(PR1 | PR2)
τ−→ R >((PR′

1 | PR2)〉NEWPR)

このとき，PR1と PR2の両方が NEWPRの親プロセスとなる．このように，CCSPR

では，複数のプロセスが親プロセスになることもできる．上記の例では，NEWPRの

親が PR′
1だけか，または PR′

1と PR2の両方であるかは非決定的に決まるが，親プロセ

スが決定的に決まるように記述することもできる．そのためには，制限演算子\とパッ
ク演算子 [[ ]]を用いる．例えば，次の記述では必ず P1と P2が Q1の親となる．

{{a.Q1}}>([[a.P1|P2]]\a|P3)
τ−→ {{a.Q1}}>(([[P1|P2]]〉Q1)\a|P3)

供給 >は，制限\や並行合成 |の内側に新しいプロセスを供給することができるが，[[ ]]
の内側には供給できない．また，制限\aは，制限の外側に新しいプロセスが供給され
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ることを禁止している．もし制限\aやパック [[ ]]がなければ次の遷移も可能となる．

{{a.Q1}}>([[a.P1|P2]]|P3)
τ−→ {{a.Q1}}>(([[P1|P2]]|P3)〉Q1)

{{a.Q1}}>((a.P1|P2)\a|P3)
τ−→ {{a.Q1}}>(((P1〉Q1)|P2)\a|P3)

制限がなければ，P1, P2, P3の全てが Q1の親プロセスになることもでき，パックがな

ければ，P1だけが Q1の親プロセスになることもできる．このように，呼び出された

プロセスは制限の内側，かつパックの外側に生成されることが重要である．

次に孫プロセスを生成する例を示す．

({{a.(b.Q1)\b}} ::{{b.Q2}})>(a.P )\a
τ−→ ({{a.(b.Q1)\b}} ::{{b.Q2}})>(P 〉(b.Q1)\b)\a
τ−→ ({{a.(b.Q1)\b}} ::{{b.Q2}})>(P 〉(Q1〉Q2)\b)\a (∗)

ここで，::はリソースの結合演算子である．このとき，Q1は P の子プロセスであり，

Q2は Q1の子プロセスである．すなわち，Q2は P の孫プロセスである．

一方，同じプロセスが続けて複数のプロセスを呼び出すことによって，次の例のよ

うに複数の子プロセスをもつこともできる．

({{a.Q1}} ::{{b.Q2}})>(a.b.P )\{a, b}
τ−→ ({{a.Q1}} ::{{b.Q2}})>(b.P 〉Q1)\{a, b}
τ−→ ({{a.Q1}} ::{{b.Q2}})>((P 〉Q1)〉Q2)\{a, b} (∗∗)

この場合，Q1と Q2は P の子プロセスである．(∗)と (∗∗)の括弧の位置が重要である．

プロセスの親子関係が構築されることによって，親子間の局所通信が可能となる．次

の例に示すように，この通信は親プロセスの親アクション %a&と全ての子プロセスの子
アクション 'a(による 1対他通信である．

((%a&.P〉'a(.Q1)〉'a(.Q2)/%a& τ−→ ((P 〉Q1)〉Q2)/%a&

ここで，Q1と Q2は P の子プロセスである．隠蔽演算子 /%a&は，親プロセスが %a&に
よってこれ以上他の子プロセスと同期しないように，%a&を τ に変換する．

リソースと親子アクション 'a(, %a&によって，プロセスを呼び出すと自動的に親子間
の局所通信が可能になる振舞いを記述できる．次の例は，aでプロセスを呼び出すと

'b(, %b&によって親子間局所通信が可能になる例である．

{{a.'b(.Q}}>((a.%b&.P )\a)/%b& τ−→ {{a.'b(.Q}}>((%b&.P 〉'b(.Q)\a)/%b&
τ−→ {{a.'b(.Q}}>((P 〉Q)\a)/%b&
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表 3.1: 集合と要素上の変数

集合の記法 集合の名前 要素上変数

N 名前の集合 a, b, · · ·
N = {a : a ∈ N} 余名の集合 a, b, · · ·
LG = N ∪N 大域ラベルの集合 ω, ω′, · · ·
LP = {%a& : a ∈ N} 親ラベルの集合 %a&, %b&, · · ·
LC = {'a( : a ∈ N} 子ラベルの集合 'a(, 'b(, · · ·
L = LG ∪ LP ∪ LC ラベルの集合 l, l′, · · ·
Act = L ∪ {τ} アクションの集合 α, α′, · · ·

また，次の例に示すように，リソースに同じアクションで呼び出される複数のプロ

セスがあるときは，それらは全て同時に呼び出され並行に処理される．

({{a.Q1}} ::{{a.Q2}})>(a.P )\a τ−→ ({{a.Q1}} ::{{a.Q2}})>(P 〉(Q1‖Q2))\a

ここで，‖ は子アクション 'a(は必ず同期することを要求する同期並行合成演算子で
あり，子アクション 'a(の独立実行を禁止する以外並行合成 |と同じである．これによ
り，全ての子プロセスの情報を確実に親プロセスに伝えることができる．

3.4 CCSPRの構文と意味

まず，名前 (a, b, · · ·で表す)の無限集合N が与えられていると仮定する．このとき，
表 3.1のように各集合を与える．τ は内部アクションと呼ばれる観測されない特殊なア

クションを表しており，N には含まれていないとする．

CCSと比較して親アクション %a& (親ラベルのついたアクション)と子アクション 'a(
が親子間の局所的な通信のために追加されている．これは，一つの親プロセスとその

全ての子プロセスが同期する 1対他通信であり，全ての子プロセスの処理が完了した

ことを伝えるために有効である．

また，定数 (A, · · ·で表す)の集合Kccspr が与えられているとする．このとき CCSPR

の構文を次のように与える．
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定義 3.4.1 プロセス (P,Q, · · ·で表す)の集合 Pccspr は次の式を含む最小の集合である

A : プロセス定数 (A ∈ Kccspr)

R : リソース (R ∈ Rccspr)

α.P : 逐次 (α ∈ Act)∑
i∈I Pi : 選択 (Iはインデックス集合 )

P |Q : 並行合成

P ‖Q : 同期並行合成

P 〉Q : 従属

P [f ] : リラベリング (f はリラべリング関数 )

P \L : 制限 (L ⊆ LG)
P/L : 隠蔽 (L ⊆ LP )
[[P ]] : パック

R>P : 供給 (R ∈ Rccspr)

ここで，P,Pi, Qはすでに Pccsprの要素であるとする．また，リソース (R, · · ·で表す)
の集合Rccspr は次の式を含む最小の集合である．

{{ω.P}} : リソース (ω ∈ LG, P ∈ Pccspr)
R1 ::R2 : 結合

ここで，R1, R2はすでに Rccsprの要素であるとする．

リラベリング関数 f : Act → Actは次の条件を満たす関数である．すなわち，リラ

ベリグ関数によってラベルの種類が変わることはない．

• f(α) ∈ LG ⇐⇒ α ∈ LG • f (ω) = f(ω) • f(τ) = τ

• f(α) ∈ LP ⇐⇒ α ∈ LP • %f(a)& = f(%a&)
• f(α) ∈ LC ⇐⇒ α ∈ LC • 'f(a)( = f('a()

リソース {{ω1.P1}}::· · · ::{{ωn.Pn}}は，アクション ωiによって呼び出されるプロセス

Piの集合である．しばしば，{{ω1.P1}} :: · · · ::{{ωn.Pn}}を {{ωi.Pi : i ∈ {1, · · · , n}}}と書
く．また，CCSと同様に，

∑
i∈{1,2} Piを P1 + P2と書く．

全ての定数 A ∈ Kccsprについて，A
def
= P の形の定義式があるとする．特殊な定数と

して，0と Iを次のように定義する．

0
def
=

∑
i∈∅ Pi : 無動作プロセス

I
def
=

∑
a∈N 'a(.I : 子アクション同期用プロセス
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定数 Iは同期並行合成 ‖に対する単位プロセスに相当する．例えば，P と P ‖Iの振舞
いは等しいが，P と P ‖0の振舞いは異なる．

次に，CCSPRのプロセスの振舞いを定義する．

定義 3.4.2 プロセスの意味は次のラベル付遷移システムにより与えられる．

(Pccspr, Act,−→)

ここで，ラベル付遷移の集合−→⊆ Pccspr×Act×Pccsprは図 3.3と図 3.4 の推論規則を

満たす最小の集合である．図 3.4中の関数 call : Rccspr → 2LGはプロセスの呼び出しに

使われるアクションをリソースから取り出す関数であり，次のように定義される．

call({{ω.P}}) = {ω}
call(R1 ::R2) = call(R1) ∪ call(R2)

CCSPRの遷移の推論規則は図 3.3と図 3.4に示されるように 2つに大別できる．図

3.3はプロセスの基本的な振舞いのための規則であり，図 3.4はプロセスを呼び出すた

めの規則である．

規則 Subo3にみられるように，親子アクション %a&, 'a(によって通信した後のアク
ションは内部アクション τ ではなく %a&である．これは，親プロセスがさらに他の子
プロセスと通信できることを意味している．親プロセスが他の子プロセスと通信しな

いようにするには，制限\ではなく隠蔽 /を用いる．

同期並行合成では規則 Sync1,2にみられるように，子アクションは必ず同期しなけ

ればならない．これは，全ての子プロセスからの情報を確実に親プロセスに伝えるた

めに有効である．そこで，リソースから一度に複数のプロセスが呼び出されるときは，

Uni3にみられるように，それらのプロセスを同期並行合成する．

名前に S.のついた規則 (S.Choicej, S.Com1,2, S.Sync1,2, S.Subo1,2, S.Rel, S.Res,

S.Hide, S.Rec)は，リソースから呼び出されたプロセスが各演算子 (+, |, ‖ , 〉, [f ], \,
/)の内側に入り込み，呼び出したプロセスの下にくるために必要である．例えば，遷移

{{a.Q}}>(a.P1 | P2)
τ−→ {{a.Q}}>((P1〉Q) | P2)
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名前 仮定 � 結果

Act � α.P
α−→ P

Choicej Pj
α−→ P ′, j ∈ I � ∑

i∈I Pi
α−→ P ′

Com1 P
α−→ P ′ � P |Q α−→ P ′|Q

Com2 Q
α−→ Q′ � P |Q α−→ P |Q′

Com3 P
ω−→ P ′, Q

ω−→ Q′ � P |Q τ−→ P ′|Q′

Sync1 P |Q α−→ P ′|Q′, α /∈ LC � P ‖Q α−→ P ′‖Q′

Sync2 P

a�−→ P ′, Q


a�−→ Q′ � P ‖Q 
a�−→ P ′‖Q′

Subo1 P |Q α−→ P ′|Q′, α /∈ LP ∪ LC � P 〉Q α−→ P ′〉Q′

Subo2 P

a�−→ P ′ � P 〉Q 
a�−→ P ′〉Q

Subo3 P
�a�−→ P ′, Q


a�−→ Q′ � P 〉Q �a�−→ P ′〉Q′

Rel P
α−→ P ′ � P [f ]

f(α)−→ P ′[f ]

Res P
α−→ P ′, α /∈ L ∪ L � P \L α−→ P ′\L

Hide1 P
�a�−→ P ′, %a& ∈ L � P/L

τ−→ P ′/L

Hide2 P
α−→ P ′, α /∈ L � P/L

α−→ P ′/L

Pack P
α−→ P ′ � [[P ]]

α−→ [[P ′]]

Rec P
α−→ P ′, A

def
= P � A

α−→ P ′

図 3.3: プロセス上のラベル付遷移の推論規則 1

は次のように導かれる．

� {{a.Q}} a−→ {{a.Q}}>Q · · · · · · (∗1) by Reso

� a.P1
a−→ P1 · · · · · · (∗2) by Act

(∗1), (∗2) � {{a.Q}}>a.P1
τ−→ {{a.Q}}>(P1〉Q) · · · · · · (∗3) by Supp1

(∗3) � {{a.Q}}>(a.P1|P2)
τ−→ {{a.Q}}>((P1〉Q)|P2) by S.Com1

もし規則 S.Com1がなければ，呼び出された Qは P2の内側に入り込むことができず，

P1との間に親子関係を構築できない．

図 3.3のパックのための規則Packは意味が無いようにみえるが，図3.4に規則S.Pack

が無いことが重要である．これは，呼び出されたプロセスはパックの内側に入れない
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名前 仮定 � 結果

Reso � {{ω.P}} ω−→ {{ω.P}}>P
Uni1 R1

ω−→ R1 >P, ω /∈ call(R2) � R1 ::R2
ω−→ R1 ::R2 >P

Uni2 R2
ω−→ R2 >P, ω /∈ call(R1) � R1 ::R2

ω−→ R1 ::R2 >P

Uni3 R1
ω−→ R1 >P, R2

ω−→ R2 >Q, � R1 ::R2
ω−→ R1 ::R2 >(P ‖Q)

Supp1 R
ω−→ R >Q, P

ω−→ P ′ � R >P
τ−→ R>(P ′〉Q)

Supp2 P
α−→ P ′ � R >P

α−→ R>P ′

S.Choicej R>Pj
τ−→ P ′, (j ∈ I) � R>(

∑
i∈I Pi)

τ−→ P ′

S.Com1 R>P
τ−→ R>P ′ � R >(P |Q) τ−→ R >(P ′|Q)

S.Com2 R>Q
τ−→ R >Q′ � R >(P |Q) τ−→ R >(P |Q′)

S.Sync1 R>P
τ−→ R>P ′ � R >(P ‖Q) τ−→ R >(P ′‖Q)

S.Sync2 R>Q
τ−→ R >Q′ � R >(P ‖Q) τ−→ R >(P ‖Q′)

S.Subo1 R>P
τ−→ R>P ′ � R >(P 〉Q) τ−→ R>(P ′〉Q)

S.Subo2 R>Q
τ−→ R >Q′ � R >(P 〉Q) τ−→ R>(P 〉Q′)

S.Rel R >P
τ−→ R>P ′ � R >(P [f ])

τ−→ R >(P ′[f ])

S.Res R>P
τ−→ R>P ′ � R >(P \L) τ−→ R >(P ′\L)

S.Hide R>P
τ−→ R>P ′ � R >(P/L)

τ−→ R >(P ′/L)

S.Rec R>P
τ−→ R >P ′, A

def
= P � R>A

τ−→ R >P ′

図 3.4: プロセス上のラベル付遷移の推論規則 2

ことを意味しており，3.3.2小節で説明したように複数のプロセスを確実に親プロセス

にすることができる．

3.5 CCSPRにおける等価性

CCSPRのプロセス記述を CCSのプロセス記述に展開することを主な目的として，

CCSの強等価を用いる．CCSのプロセス記述に展開することによって，すでに確立さ

れている CCSの観測等価やその判定ツールを利用できる．強等価の定義を示す．
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定義 3.5.1 プロセス上の二項関係 S が強双模倣 (strong bisimulation) であるとは，

(P,Q) ∈ Sならば，任意の α ∈ Actについて，次の 2つの条件が成り立つことである．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′について，Q α−→ Q′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．

(ii) Q
α−→ Q′ならば，ある P ′について，P α−→ P ′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．

定義 3.5.2 もし，ある強双模倣 Sにおいて (P,Q) ∈ Sならば，プロセス P と Qは強

等価 (strong equivalence)であるといい，P ∼ Qと書く．

この定義は 2.4.1小節で紹介した強等価の定義 2.4.2と同じである．CCSPRに対して

も CCSと同様に，命題 2.4.1や命題 2.4.2等が成り立つ．

CCSPRでは，基本的にプロセスは R>P の形をしている．そこで，R>P の形のプ

ロセスの等価性が各演算子についてどのように保存されるかを明らかにしていく．ま

ず，R>P の Rについて強等価は保存されることを示す．すなわち，リソースRを安

全に交換することができる．

命題 3.5.1 もし R1 ∼ R2ならば，R1 >P ∼ R2 >P である．

証明 次の集合 Sが強双模倣であることを示す．

S = ⋃
n≥0 S(n)

ここで，S(n)は帰納的に次のように定義される (n ≥ 0)．

S(0) = S(0)
1 ∪ S(0)

2 ∪ S(0)
3

S(0)
1 = {(R1 >P,R2 >P ) : R1 ∼ R2}
S(0)

2 = {(R1 >P1, R2 >P2) : R1 ∼ R2, R1 >P1 ∼ R2 >P2}
S(0)

3 = {(R>[[P11]], R >[[P21]]) : P11 ∼ P21}

S(n+1) = S(n+1)
1 ∪ S(n+1)

2 ∪ S(n+1)
3 ∪ S(n+1)

4 ∪ S(n+1)
5 ∪ S(n+1)

6

S(n+1)
1 = {(R1 >(P11|P12), R2 >(P21|P22)) : ∀i ∈ {1, 2}. (R1 >P1i, R2 >P2i) ∈ S(n)}
S(n+1)

2 = {(R1 >(P11‖P12), R2 >(P21‖P22)) : ∀i ∈ {1, 2}. (R1 >P1i, R2 >P2i) ∈ S(n)}
S(n+1)

3 = {(R1 >(P11〉P12), R2 >(P21〉P22)) : ∀i ∈ {1, 2}. (R1 >P1i, R2 >P2i) ∈ S(n)}
S(n+1)

4 = {(R1 >(P11[f ]), R2 >(P21[f ])) : (R1 >P11, R2 >P21) ∈ S(n)}
S(n+1)

5 = {(R1 >(P11\L), R2 >(P21\L)) : (R1 >P11, R2 >P21) ∈ S(n)}
S(n+1)

6 = {(R1 >(P11/L), R2 >(P21/L)) : (R1 >P11, R2 >P21) ∈ S(n)}
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本命題を証明するためには S(0)
1 が重要であるが，S(0)

1 だけでは強双模倣にならない．

リソースからのプロセス呼出を考慮すると，上記のような集合 Sが必要である．ただ
し，S(0)

3 は本命題を証明するためではなく，後の命題 3.5.3を証明するために加えられ

ている．本命題と命題 3.5.3の証明では共通部分が多いため，本証明で両方を証明でき

る強双模倣を与えている．

以下，各 (R1 >P1, R2 >P2) ∈ S(n′)について，定義 3.5.1の (i)の条件が満たされるこ

とを，n′ に関する帰納法を用いて証明する ((ii)は (i)に対称である)．

• n′ = 0の場合 (R1 >P1, R2 >P2) ∈ S(0)：すなわち，ある k ∈ {1, 2, 3}について，
(R1 >P1, R2 >P2) ∈ S(0)

k である．各場合について示す．

– (R1 >P1, R2 >P2) ∈ S(0)
1 の場合：すなわち，R1 ∼ R2かつ P1 ≡ P2である．

(i) R1 >P1
α−→ R1 >P

′
1 とする ( R1 >P1

α−→ P ′′
1 ならば，P

′′
1 は必ずある

P ′
1 で P ′′

1 ≡ R1 >P
′
1 の形をもつ)．この遷移を導いた推論規則の数に関す

る帰納法を用いて，ある P ′
2について R2 >P2 ≡ R2 >P1

α−→ R2 >P
′
2 かつ

(R1 >P
′
1, R2 >P

′
2) ∈ S となることを証明する．R1 >P1

α−→ R1 >P
′
1を導い

た最後の規則について次のように場合分けする．

1. Supp1 による場合：ある Q1, P
′′
1 , ω について，R1

ω−→ R1 >Q1 かつ

P1
ω−→ P ′′

1 かつ α = τ かつ P ′
1 ≡ P ′′

1 〉Q1 である．仮定 R1 ∼ R2

より，ある Q2 について R2
ω−→ R2 >Q2 かつ R1 >Q1 ∼ R2 >Q2 を

得る．すなわち，Supp1 により R2 >P1
τ−→ R2 >(P

′′
1 〉Q2) を導ける．

また，(R1 >P
′′
1 , R2 >P

′′
1 ) ∈ S(0)

1 かつ (R1 >Q1, R2 >Q2) ∈ S(0)
2 より，

(R1 >(P
′′
1 〉Q1), R2 >(P

′′
1 〉Q2)) ∈ S(1)

3 である．

2. Supp2による場合：P1
α−→ P ′

1 である．すなわち，Supp2により，

R2 >P1
α−→ R2 >P

′
1を導ける．また，(R1 >P

′
1, R2 >P

′
1) ∈ S

(0)
1 である．

3. S.Choicejによる場合：ある j ∈ Iと P1i (i ∈ I)についてR1 >P1j
τ−→

R1 >P
′
1かつ P1 ≡

∑
i∈I P1iかつ α = τ である．ここで，推論規則の数に

関する帰納法の仮定より，ある P ′
2について R2 >P1j

α−→ R2 >P
′
2かつ

(R1 >P
′
1, R2 >P

′
2) ∈ S を得る．さらに，j ∈ I であるので，S.Choicej

より R2 >P1 ≡ R2 >(
∑

i∈I P1i)
τ−→ R2 >P

′
2を導ける．

4. S.Com1による場合：あるP11, P
′
11, P12について，R1 >P11

τ−→ R1 >P
′
11

かつ P1 ≡ P11|P12かつ P ′
1 ≡ P ′

11|P12かつ α = τ である．推論規則の数
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に関する帰納法の仮定より，ある P ′
21についてR2 >P11

τ−→ R2 >P
′
21か

つ (R1 >P
′
11, R2 >P

′
21) ∈ Sを得る．また，(R1 >P12, R2 >P12) ∈ S (0)

1 ⊆
S(0)でもあるので，(R1 >(P

′
11|P12), R2 >(P

′
21|P12)) ∈ Sを得る．さらに，

R2 >P11
τ−→ R2 >P

′
21から，S.Com1よりR2 >P1 ≡ R2 >(P11|P12)

τ−→
R2 >(P

′
21|P12)を導ける．

5. 他の規則 S.Com2, S.Sync1,2, S.Subo1,2, S.Res, S.Hide, S.Recによ

る場合も S.Com1による場合と同様に証明できる．

– (R1 >P1, R2 >P2) ∈ S(0)
2 の場合：すなわち，R1 ∼ R2かつR1 >P1 ∼ R2 >P2

である．

(i) R1 >P1
α−→ R1 >P

′
1とする．仮定より，R1 >P1 ∼ R2 >P2であるので，

ある P ′
2ついて，R2 >P2

α−→ R2 >P
′
2かつ R1 >P

′
1 ∼ R2 >P

′
2を得る．すな

わち，(R1 >P
′
1, R2 >P

′
2) ∈ S

(0)
2 ⊆ Sである．

– (R1 >P1, R2 >P2) ∈ S(0)
3 の場合：すなわち，R ≡ R1 ≡ R2かつ P11 ∼ P21

かつ P1 ≡ [[P11]]かつ P2 ≡ [[P21]]である．

(i) R >P1 ≡ R>[[P11]]
α−→ R>P ′

1とする．この遷移を導いた最後の規則は

Supp1か Supp2である．

1. Supp1による場合：あるQ, P ′′
1 , ωについて，R

ω−→ R>Qかつ [[P11]]
ω−→

P ′′
1 かつ α = τかつ P ′

1 ≡ P ′′
1 〉Qである．ここで，[[P11]]

ω−→ P ′′
1 を導く最

後の規則はPackのみであるので，あるP ′
11について，P11

ω−→ P ′
11かつ

P ′′
1 ≡ [[P ′

11]]を得る．すなわち，P
′
1 ≡ [[P ′

11]]〉Qである．ここで，仮定P11 ∼
P21より，ある P ′

21について，P21
ω−→ P ′

21かつ P ′
11 ∼ P ′

21を得る．この

遷移から，Packにより [[P21]]
ω−→ [[P ′

21]]を導ける．さらに，R
ω−→ R >Q

であるので，Supp1より R >[[P21]]
τ−→ R >([[P ′

21]]〉Q)を導ける．また，
P ′

11 ∼ P ′
21であるので，(R>[[P ′

11]], R >[[P ′
21]]) ∈ S

(0)
3 である．すなわち，

(R>Q,R >Q) ∈ S(0)
1 であるので，(R>([[P ′

11]]〉Q),R >([[P ′
21]]〉Q)) ∈ S

(1)
3

を得る．

2. Supp2による場合：[[P11]]
α−→ P ′

1である．この遷移を導く最後の規則は

Packのみであるので，ある P ′
11について，P11

α−→ P ′
11かつ P ′

1 ≡ [[P ′
11]]

を得る．ここで，仮定 P11 ∼ P21より，ある P ′
21について，P21

α−→ P ′
21

かつ P ′
11 ∼ P ′

21 を得る．この遷移から，Packにより [[P21]]
α−→ [[P ′

21]]
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を導ける．さらに，Supp2より R >[[P21]]
α−→ R >[[P ′

21]]を導く．また，

P ′
11 ∼ P ′

21より (R>[[P ′
11]], R >[[P ′

21]]) ∈ S
(0)
3 ⊆ Sである．

• n′ = n+ 1の場合 (R1 >P1, R2 >P2) ∈ S(n+1)：すなわち，ある k ∈ {1, · · · , 6}に
ついて，(R1 >P1, R2 >P2) ∈ S(n+1)

k である．ここでは，k = 1の場合のみ示す．

他の場合も同様に示せる．すなわち，各 i ∈ {1, 2}について，Pi ≡ Pi1|Pi2かつ
(R1 >P1i, R2 >P2i) ∈ S(n)となる Pi1と Pi2が存在する．このとき，必ずR1 ∼ R2

である．

(i) R1 >P1 ≡ R1 >(P11|P12)
α−→ R1 >P

′
1とする．この遷移を導く最後の規則は

Supp1か Supp2か S.Com1か S.Com2である．

1. Supp1による場合：あるQ1, P
′′
1 , ωについて，R1

ω−→ R1 >Q1かつP11|P12
ω−→

P ′′
1 かつ α = τ かつ P ′

1 ≡ P ′′
1 〉Q1 である．仮定 R1 ∼ R2 より，ある

Q2 について，R2
ω−→ R2 >Q2 かつ R1 >Q1 ∼ R2 >Q2 を得る．すなわ

ち，(R1 >Q1, R2 >Q2) ∈ S(0) である．一方，P11|P12
ω−→ P ′′

1 は Com1 か

Com2 によって導かれるが，これらは対称であるので Com1 による場合

を示す．すなわち，ある P ′
11 について，P11

ω−→ P ′
11 かつ P ′′

1 ≡ P ′
11|P12

を得る．さらに，Supp2 より R1 >P11
ω−→ R1 >P

′
11 を導ける．ここで，

(R1 >P11, R2 >P21) ∈ S(n)であるので，n′ に関する帰納法の仮定より，あ

る P ′
21 について，R2 >P21

ω−→ R2 >P
′
21 かつ (R1 >P

′
11, R2 >P

′
21) ∈ S を

得る．このとき，R2 >P21
ω−→ R2 >P

′
21 を導く規則は，ω �= τ であるの

で Supp2 のみである．すなわち，P21
ω−→ P ′

21 でなければならない．こ

の遷移から，Com1 より P21|P22
ω−→ P ′

21|P22 を導ける．さらに，P ′
2 ≡

(P ′
21|P22)〉Q2とおくと，R2

ω−→ R2 >Q2であるので，Supp1よりR2 >P2 ≡
R2 >(P21|P22)

τ−→ R2 >P
′
2 を導ける．また，(R1 >P

′
11, R2 >P

′
21) ∈ S かつ

(R1 >P12, R2 >P22) ∈ S であるので (R1 >(P
′
11|P12), R2 >(P

′
21|P22)) ∈ S を

得る．さらに (R1 >Q1, R2 >Q2) ∈ S(0) であるので，(R1 >P
′
1, R2 >P

′
2) ≡

(R1 >((P
′
11|P12)〉Q1), R2 >((P

′
21|P22)〉Q2)) ∈ Sを得る．

2. Supp2 による場合：P11|P12
α−→ P ′

1 である．この遷移を導く最後の規則

Com1,2,3について場合分けする．

(1) Com1による場合：ある P ′
11について P11

α−→ P ′
11かつ P ′

1 ≡ P ′
11|P12で

ある．さらに，Supp2より，R1 >P11
α−→ R1 >P

′
11を導ける．ここで，
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(R1 >P11, R2 >P21) ∈ S(n)であるので，n′に関する帰納法の仮定より，

ある P ′
21について，R2 >P21

α−→ R2 >P
′
21かつ (R1 >P

′
11, R2 >P

′
21) ∈ S

を得る．

– α �= τ の場合：R2 >P21
α−→ R2 >P

′
21 を導く最後の規則は Supp2

のみである．すなわち，P21
α−→ P ′

21を得る．これは，Com1より，

P21|P22
α−→ P ′

21|P22を導く．さらに，P ′
2 ≡ P ′

21|P22とおくと，Supp2

より R2 >P2 ≡ R2 >(P21|P22)
α−→ R2 >P

′
2を導ける．

– α = τの場合：R2 >P21
τ−→ R2 >P

′
21であるので，P

′
2 ≡ P ′

21|P22とお

くと，S.Com1よりR2 >P2 ≡ R2 >(P21|P22)
τ−→ R2 >P

′
2を導ける．

すなわち，どちらの場合でも，R2 >P2
α−→ R2 >P

′
2 ≡ R2 >(P

′
21|P22)が

得られる．また，(R1 >P
′
11, R2 >P

′
21) ∈ Sかつ (R1 >P12, R2 >P22) ∈ S

より，(R1 >P
′
1, R2 >P

′
2) ≡ (R1 >(P

′
11|P12), R2 >(P

′
21|P22)) ∈ Sを得る．

(2) Com2による場合：Com1の場合に対称である．

(3) Com3による場合：あるP ′
11, P

′
12, ωについて，P11

ω−→ P ′
11かつ P12

ω−→
P ′

12 かつ α = τ かつ P ′
1 ≡ P ′

11|P ′
12 である．さらに，これらの遷移か

ら，Supp2 より，R1 >P11
ω−→ R1 >P

′
11 かつ R1 >P12

ω−→ R1 >P
′
12

を導ける．ここで，(R1 >P11, R2 >P21) ∈ S(n) であるので，n′ に関す

る帰納法の仮定より，ある P ′
21 について，R2 >P21

ω−→ R2 >P
′
21 かつ

(R1 >P
′
11, R2 >P

′
21) ∈ S を得る．同様に，(R1 >P12, R2 >P22) ∈ S(n)よ

り，あるP ′
22について，R2 >P22

ω−→ R2 >P
′
22かつ (R1 >P

′
12, R2 >P

′
22) ∈

S を得る．ω �= τ であるので，R2 >P21
ω−→ R2 >P

′
21 と R2 >P22

ω−→
R2 >P

′
22 を導く最後の規則は Supp2 のみである．すなわち，P21

ω−→
P ′

21かつ P22
ω−→ P ′

22 でなければならない．これらの遷移から，Com2

より，P21|P22
τ−→ P ′

21|P ′
22 を導ける．さらに，P

′
2 ≡ P ′

21|P ′
22 とおく

と，Supp2 より R2 >P2 ≡ R2 >(P21|P22)
τ−→ R2 >P

′
2 を導ける．ま

た，(R1 >P
′
11, R2 >P

′
21) ∈ S かつ (R1 >P

′
12, R2 >P

′
22) ∈ S であるので，

(R1 >P
′
1, R2 >P

′
2) ≡ (R1 >(P

′
11|P ′

12), R2 >(P
′
21|P ′

22)) ∈ Sを得る．

3. S.Com1による場合：ある P ′
11 について，R1 >P11

τ−→ R>P ′
11 かつ P ′

1 ≡
P ′

11|P12 かつ α = τ である．すなわち，(R1 >P11, R2 >P21) ∈ S(n) であ

るので，n′ に関する帰納法の仮定より，ある P ′
21 について，R2 >P21

τ−→
R2 >P

′
21かつ (R1 >P

′
11, R2 >P

′
21) ∈ S を得る．このとき，P ′

2 ≡ P ′
21|P22 と
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おくと，S.Com1 より，R2 >P2 ≡ R2 >(P21|P22)
τ−→ R2 >P

′
2 を導ける．

また，(R1 >P
′
11, R2 >P

′
21) ∈ S かつ (R1 >P12, R2 >P22) ∈ S であるので，

(R1 >P
′
1, R2 >P

′
2) ≡ (R1 >(P

′
11|P12), R2 >(P

′
21|P22)) ∈ S を得る．

4. S.Com2による場合：S.Com1の場合に対称である．

一方，R>P のプロセスPについては強等価は保存されるない．例えば，(a.0)\a ∼ 0
であるが，{{a.b.0}}>(a.0)\a �∼ {{a.0}}>0である．これは，{{a.b.0}}>(a.0)\aが τb遷

移をもつためである．すなわち，強等価∼は CCSPRにおいて合同関係ではない．そ

こで，プロセス P の構造に着目して次の命題を与える．

命題 3.5.2 各 i ∈ {1, 2} ∪ Iについて，R>P1i ∼ R>P2iとする．このとき，次の等式

が成り立つ．

(1) R >(α.P11) ∼ R>(α.P21)

(2) R >(
∑
i∈I P1i) ∼ R>(

∑
i∈I P2i)

(3) R>(P11|P12) ∼ R>(P21|P22)

(4) R >(P11‖P12) ∼ R>(P21‖P22)

(5) R >(P11〉P12)∼ R>(P21〉P22)

(6) R>(P11[f ]) ∼ R>(P21[f ])

(7) R>(P11\L) ∼ R>(P21\L)
(8) R>(P11/L) ∼ R>(P21/L)

証明 (3)から (8)については，命題3.5.1の証明に用いた集合Sを次のように利用できる：
各 i ∈ {1, 2}∪Iについて，R>P1i ∼ R>P2iであるので，(R>P1i, R >P2i) ∈ S(0)であ

る．すなわち，例えば並行合成の (3)については，(R>(P11|P12), R >(P21|P22)) ∈ S(1)
1

である．S は強双模倣であるので，R>(P11|P12) ∼ R>(P21|P22) を得る．他の場合

(4), · · · , (8)についても同様である．以下，(1)と (2)について，命題 2.4.1の条件 (i)が

満たされることを示す ((ii)については対称である)．

(1) R >(α.P11)
α′
−→ R>P ′

1とする．この遷移を導く最後の規則は Supp1か Supp2

である．各場合について証明する．

• Supp1による場合：あるQ, P ′′
1 , ωについて，R

ω−→ R >Qかつα.P11
ω−→ P ′′

1

かつ α′ = τ かつ P ′
1 ≡ P ′′

1 〉Qである．α.P11
ω−→ P ′′

1 であるので，規則 Act

により α = ωかつ P11 ≡ P ′′
1 である．すなわち，Actにより α.P12

ω−→ P12

を導ける．ここで，R ω−→ R >Qであるので，Supp1より R>(α.P12)
τ−→

R>(P12〉Q)を導ける．一方，R>P11 ∼ R>P21であるので，本命題 3.5.2(5)

より，R>P ′
1 ≡ R>(P11〉Q) ∼ R>(P21〉Q)を得る．
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• Supp2による場合：α.P11
α′
−→ P ′

1である．すなわち，規則Actによりα = α′

かつ P11 ≡ P ′
1 である．ここで，規則 Actにより，α.P21

α′
−→ P21 を導け

る．さらに，Supp2より R>(α.P21)
α′
−→ R>P21を導く．一方，仮定より

R>P ′
1 ≡ R>P11 ∼ R>P21である．

(2) R >(
∑
i∈I P1i)

α−→ R >P ′
1とする．この遷移を導く最後の規則は Supp1か Supp2

か S.Choiceである．各場合について証明する．

• Supp1による場合：あるQ, P ′′
1 , ωについて，R

ω−→ R >Qかつ
∑

i∈I P1i
ω−→

P ′′
1 かつ α = τ かつ P ′

1 ≡ P ′′
1 〉Qである．

∑
i∈I P1i

ω−→ P ′′
1 であるので，規則

Choiceにより，ある j ∈ I について，P1j
ω−→ P ′′

1 を得る．この遷移から

Supp2によりR>P1j
ω−→ R >P ′′

1 を導ける．ここで，仮定R>P1j ∼ R>P2j

より，ある P ′′
2 について，R>P2j

ω−→ R >P ′′
2 かつ R>P ′′

1 ∼ R>P ′′
2 を得

る．このとき，ω �= τ であるので，R>P2j
ω−→ R >P ′′

2 を導く最後の規

則は Supp2 のみである．すなわち，P2j
ω−→ P ′′

2 を得る．よって，j ∈ I

であるので，Choicej により
∑

i∈I P2i
ω−→ P ′′

2 を導ける．さらに，R
ω−→

R>Qであるので，Supp1よりR>(
∑

i∈I P2i)
τ−→ R >(P ′′

2 〉Q)を導く．一方，
R>P ′′

1 ∼ R>P ′′
2 であるので，本命題 3.5.2(5)より，R>P ′

1 ≡ R>(P ′′
1 〉Q) ∼

R>(P ′′
2 〉Q)を得る．

• Supp2による場合：
∑

i∈I P1i
α−→ P ′

1である．この遷移を導く最後の規則は

Choiceであるので，ある j ∈ Iについて，P1j
α−→ P ′

1を得る．この遷移は

Supp2により R>P1j
α−→ R >P ′

1を導く．ここで，仮定 R>P1j ∼ R>P2j

より，ある P ′
2で R>P2j

α−→ R >P ′
2かつ R>P ′

1 ∼ R>P ′
2を得る．

– α �= τの場合：このとき，R>P2j
α−→ R >P ′

2を導く最後の規則は Supp2

のみである．すなわち，P2j
α−→ P ′

2 を得る．よって，j ∈ I であるの

で，Choicej により
∑

i∈I P2i
α−→ P ′

2 を導ける．さらに，Supp2 より

R>(
∑

i∈I P2i)
α−→ R >P ′

2を導く．

– α = τ の場合：このとき，R>P2j
τ−→ R >P ′

2 かつ j ∈ I であるので，

S.Choicej より R>(
∑
i∈I P2i)

τ−→ R>P ′
2を導ける．

• S.Choicej による場合：ある j ∈ I について，R>P1j
τ−→ R >P ′

1 かつ

α = τ である．すなわち，仮定 R>P1j ∼ R>P2j より，ある P ′
2について
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R>P2j
τ−→ R >P ′

2かつ R>P ′
1 ∼ R>P ′

2を得る．さらに，j ∈ I であるの

で，S.Choicej より R>(
∑

i∈I P2i)
τ−→ R >P ′

2を導ける．

一方，パック [[ ]]については命題 3.5.2 の演算子と異なり次の等式が成り立つ．

命題 3.5.3 もし P ∼ Qならば，R>[[P ]] ∼ R>[[Q]]である．

証明 命題 3.5.1の証明に用いた集合 S について，P ∼ Qならば (R>[[P ]],R >[[Q]]) ∈
S(0)

3 ⊆ Sである．ここで，Sは強双模倣であるので，R>[[P ]] ∼ R>[[Q]]を得る．

上記の命題によって，部分的なプロセスの等式から，より大きなプロセスの等式を得

ることができる．例えば，R>(P 〉I) ∼ R >P は簡単に証明できるので，命題 3.5.2(4)

より，R>((P 〉I)‖Q) ∼ R>(P ‖Q)を得ることができる．

次に，リソースRがどのようにプロセスを供給するかを明確にするために命題 3.5.4

を与える．そして，R >P の形のプロセスの振舞いを明確にするために，その形のプ

ロセスを逐次的なプロセスに展開する規則を命題 3.5.5と命題 3.5.6に与える．この展開

規則は P の構造に対して帰納的に与えられる．

命題 3.5.4 R ∈ Rccsprとする．このとき，次の関係が成り立つ．

R
ω−→ P ′ ⇐⇒ P ′ ≡ R>CP(ω,R)かつ ω ∈ call(R)

ここで，関数 CP : Rccspr → Pccsprは，リソースRから ωによって呼び出されるプロセ

スを取り出すための関数であり，次のように帰納的に定義される．

CP(ω, {{ω′.Q}})≡



Q (ω = ω′)

I (ω �= ω′)

CP(ω,R1 ::R2) ≡




CP(ω,R1)‖CP(ω,R2) (ω ∈ call(R1), ω ∈ call(R2))

CP(ω,R1) (ω ∈ call(R1), ω /∈ call(R2))

CP(ω,R2) (ω /∈ call(R1), ω ∈ call(R2))

I (ω /∈ call(R1), ω /∈ call(R2))

証明 (⇒)の場合：R ω−→ P ′ を導いた推論規則の数に関する帰納法を用いる．以下，

R
ω−→ P ′を導いた最後の規則について場合分けする．
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1. Reso による場合：ある Q について，R ≡ {{ω.Q}} かつ P ′ ≡ {{ω.Q}}>Q で
ある．よって，ω ∈ call({{ω.Q}}) = call(R) かつ P ′ ≡ {{ω.Q}}>Q ≡ R >Q ≡
R>CP(ω, {{ω.Q}}) ≡ R>CP(ω,R)を得る．

2. Uni1による場合：ある R1, R2, Qについて，R ≡ R1 ::R2かつ R1
ω−→ R1 >Q

かつ ω /∈ call(R2) かつ P ′ ≡ R>Q である．帰納法の仮定より，R1 >Q ≡
R1 >CP(ω,R1) かつ ω ∈ call(R1) を得る．すなわち，Q ≡ CP(ω,R1) である．

ここで，ω ∈ call(R1)かつ ω /∈ call(R2)より，CP(ω, R1 ::R2) ≡ CP(ω,R1) ≡ Qで

ある．ゆえに，ω ∈ call(R1) ⊆ call(R1) ∪ call(R2) = call(R)かつ P ′ ≡ R>Q ≡
R>CP(ω,R1 ::R2) ≡ R>CP(ω,R)を得る．

3. Uni2による場合：Uni1の場合に対称である．

4. Uni3 による場合：ある R1, R2, Q1, Q2 について，R ≡ R1 :: R2 かつ R1
ω−→

R1 >Q1かつR2
ω−→ R2 >Q2かつ P ′ ≡ R>(Q1‖Q2)である．帰納法の仮定より，

各 i ∈ {1, 2}について，Ri >Qi ≡ Ri >CP(ω,Ri)かつ ω ∈ call(Ri)を得る．す

なわち，Qi ≡ CP(ω,Ri)である．ここで，ω ∈ call(R1)かつ ω ∈ call(R2)より，

CP(ω, R1 ::R2) ≡ CP(ω,R1)‖CP(ω,R2) ≡ Q1‖Q2である．ゆえに，ω ∈ call(R1) ∪
call(R2) = call(R)かつ P ′ ≡ R>(Q1‖Q2) ≡ R>CP(ω,R1 ::R2) ≡ R>CP(ω, R)

を得る．

(⇐)の場合：P ′ ≡ R>CP(ω, R)かつ ω ∈ call(R)とし，Rの構造に関する帰納法を用

いる．

1. R ≡ {{ω′.Q}}の場合：ω ∈ call(R) = call({{ω′.Q}}) = {ω′} より，ω′ = ω であ

る．すなわち，P ′ ≡ R>CP(ω, R) ≡ R>CP(ω, {{ω.Q}}) ≡ R>Qである．ゆえに，

Resoより R ≡ {{ω.Q}} ω−→ R >Q ≡ P ′を導ける．

2. R ≡ R1 ::R2の場合：ω ∈ call(R) = call(R1 ::R2) = call(R1) ∪ call(R2)より，次

の 3つの場合に分けて証明する．

• ω ∈ call(R1)かつ ω /∈ call(R2)の場合：このとき，P ′ ≡ R > CP(ω,R) ≡
R>CP(ω,R1)である．すなわち，P ′

1 ≡ R1 >CP(ω,R1)とおくと，帰納法の

仮定より R1
ω−→ P ′

1を得る．さらに，ω /∈ call(R2)であるので，Uni1より

R ≡ R1 ::R2
ω−→ R1 ::R2 >CP(ω,R1) ≡ P ′を導ける．
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• ω /∈ call(R1)かつ ω ∈ call(R2)の場合：上記の場合と対称である．

• ω ∈ call(R1)かつ ω ∈ call(R2)の場合：このとき，P ′ ≡ R > CP(ω,R) ≡
R>(CP(ω,R1)‖CP(ω, R2))である．すなわち，各 i ∈ {1, 2}について，P ′

i ≡
Ri >CP(ω,Ri)とおくと，帰納法の仮定よりRi

ω−→ P ′
iを得る．さらに，Uni3

より R ≡ R1 ::R2
ω−→ R1 ::R2 >(CP(ω,R1)‖CP(ω,R2)) ≡ P ′を導ける．

命題 3.5.5 (Rの展開規則) R ∈ Rccsprとする．このとき，次の等式が成り立つ．

R ∼ ∑{ω.(R>CP(ω, R)) : ω ∈ call(R)}

証明 命題 2.4.1の条件 (i)と (ii)が満たされることを示す．

(i) リソースの遷移は必ず大域ラベルによるので R
ω−→ P ′ とする．命題 3.5.4より，

P ′ ≡ R>CP(ω,R)かつ ω ∈ call(R)である．すなわち，規則 Actと Choiceにより，∑{ω′.(R >CP(ω′, R)) : ω′ ∈ call(R)} ω−→ P ′を導ける．ここで，P ′ ∼ P ′である．

(ii)
∑{ω′.(R >CP(ω′, R)) : ω′ ∈ call(R)} α−→ P ′とする．規則Actと Choiceにより，

ある ωについて，α = ω ∈ call(R)かつ P ′ ≡ R>CP(ω, R)でなければならない．すな

わち，命題 3.5.4より R
ω−→ P ′を得る．

命題 3.5.6 (R>P の展開規則) P の構造について帰納的に次のように展開できる．

1. R>(α.P ′)の場合：

R>(α.P ′) ∼ α.(R>P ′) +
∑

ω∈call(R){τ.(R >(P ′〉CP(ω,R))) : α = ω}

2. R>(
∑
i∈I Pi)の場合：

R>(
∑

i∈I Pi) ∼
∑

i∈I(R>Pi)

3. R>(P1|P2)の場合：各 i ∈ {1, 2}について R>Pi ∼
∑

j∈Ji
αij .(R>Pij) とする．

R>(P1|P2)∼
∑

j∈J1
α1j.(R >(P1j|P2))

+
∑

j∈J2
α2j.(R >(P1|P2j))

+
∑

j1∈J1

∑
j2∈J2

{τ.(R >(P1j1 |P2j2)) : ∃ω. α1j1 = ω, α2j2 = ω}
+

∑
ω∈call(R)

∑
j∈J1

{τ.(R >((P1j|P2)〉CP(ω,R))) : α1j = ω}
+

∑
ω∈call(R)

∑
j∈J2

{τ.(R >((P1|P2j)〉CP(ω,R))) : α2j = ω}
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4. R>(P1‖P2)の場合：各 i ∈ {1, 2}について R >Pi ∼
∑
j∈Ji

αij.(R >Pij)とする．

R>(P1‖P2)∼
∑

j∈J1
{α1j .(R >(P1j ‖P2)) : α1j /∈ LC}

+
∑

j∈J2
{α2j .(R >(P1‖P2j)) : α2j /∈ LC}

+
∑

j1∈J1

∑
j2∈J2

{τ.(R >(P1j1 ‖P2j2)) : ∃ω. α1j1 = ω, α2j2 = ω}
+

∑
j1∈J1

∑
j2∈J2

{'a(.(R>(P1j1 ‖P2j2)) : α1j1 = α2j2 = 'a(}
+

∑
ω∈call(R)

∑
j∈J1

{τ.(R >((P1j ‖P2)〉CP(ω, R))) : α1j = ω}
+

∑
ω∈call(R)

∑
j∈J2

{τ.(R >((P1‖P2j)〉CP(ω, R))) : α2j = ω}

5. R>(P1〉P2)の場合：各 i ∈ {1, 2}について R >Pi ∼
∑
j∈Ji

αij.(R >Pij)とする．

R>(P1〉P2) ∼
∑

j∈J1
{α1j.(R >(P1j〉P2)) : α1j /∈ LP }

+
∑

j∈J2
{α2j.(R >(P1〉P2j)) : α2j /∈ LP ∪ LC}

+
∑

j1∈J1

∑
j2∈J2

{τ.(R >(P1j1〉P2j2)) : ∃ω. α1j1 = ω, α2j2 = ω}
+

∑
j1∈J1

∑
j2∈J2

{%a&.(R>(P1j1〉P2j2)) : α1j1 = %a&, α2j2 = 'a(}
+

∑
ω∈call(R)

∑
j∈J1

{τ.(R >((P1j〉P2)〉CP(ω,R))) : α1j = ω}
+

∑
ω∈call(R)

∑
j∈J2

{τ.(R >((P1〉P2j)〉CP(ω,R))) : α2j = ω}

6. R>(P1[f ])の場合：R>P1 ∼
∑
j∈J1

α1j .(R >P1j) とする．

R>(P1[f ])∼
∑

j∈J1
f(α1j).(R >(P1j [f ]))

+
∑

ω∈call(R)

∑
j∈J1

{τ.(R >((P1j [f ])〉CP(ω, R))) : f(α1j) = ω}

7. R>(P1\L)の場合：R>P1 ∼
∑

j∈J1
α1j .(R >P1j) とする．

R >(P1\L) ∼
∑

j∈J1
{α1j .(R>(P1j\L)) : α1j /∈ L ∪ L}

+
∑

ω∈call(R)

∑
j∈J1

{τ.(R >((P1j\L)〉CP(ω,R))) : α1j = ω /∈ L ∪ L}

8. R>(P1/L)の場合：R>P1 ∼
∑

j∈J1
α1j .(R >P1j) とする．

R>(P1/L) ∼
∑

j∈J1
{α1j .(R >(P1j/L)) : α1j /∈ L}

+
∑

j∈J1
{τ.(R >(P1j/L)) : α1j ∈ L}

+
∑

ω∈call(R)

∑
j∈J1

{τ.(R >((P1j/L)〉CP(ω,R))) : α1j = ω}

9. R>[[P1]]の場合：P1 ∼
∑

j∈J1
α1j .P1j とする．

R >[[P1]]∼
∑

j∈J1
α1j .(R >[[P1j ]]))

+
∑

ω∈call(R)

∑
j∈J1

{τ.(R >([[P1j ]]〉CP(ω, R))) : α1j = ω}
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証明 各場合について，命題 2.4.1の条件 (i),(ii)が満たされることを示す．

1. R>(α.P ′)の場合：S1 ≡ α.(R>P ′)，S2 ≡
∑

ω∈call(R){τ.(R >(P ′〉CP(ω,R))) : α =
ω}とおく．

(i) R >(α.P ′)
α′
−→ P ′′とする．この遷移は規則 Supp1か Supp2によって導かれ

る．各場合について証明する．

• Supp1による場合：あるQ, P1, ωについて，R
ω−→ R>Qかつ α.P ′ ω−→ P1

かつ α′ = τ かつ P ′′ ≡ R>(P1〉Q)である．α.P ′ ω−→ P1 であるので，規

則 Act により α = ω かつ P ′ ≡ P1 である．また，R
ω−→ R>Q であ

るので，命題 3.5.4より R>Q ≡ R>CP(ω, R) かつ ω ∈ call(R) である．

一方，α = ω かつ ω ∈ call(R) であるので，規則 Act と Choiceによっ

て S2
τ−→ R >(P ′〉CP(ω,R)) ≡ P ′′ を導ける．さらに，Choice によって

S1 + S2
τ−→ P ′′を導く．ここで，P ′′ ∼ P ′′である．

• Supp2による場合：ある P1について，α.P ′ α′
−→ P1かつ P ′′ ≡ R>P1であ

る．α.P ′ α′
−→ P1であるので，規則Actにより α = α′かつ P ′ ≡ P1である．

一方，規則 Actによって S1
α−→ R >P ′ ≡ P ′′を導ける．さらに，Choice

によって S1 + S2
α−→ P ′′を導く．

(ii) S1 + S2
α′
−→ P ′′とする．この遷移を導く最後の規則は Choice1か Choice2

である．各場合について証明する．

• Choice1による場合：S1
α′
−→ P ′′である．さらに，規則Actによって，α′ = α

かつ P ′′ ≡ R>P ′ を得る．一方，Actにより α.P ′ α−→ P ′ を導ける．さら

に，Supp2によって R>(α.P ′)
α−→ R >P ′ ≡ P ′′を導く．

• Choice2による場合：S2
α′
−→ P ′′である．さらに，規則ActとChoiceによっ

て，ある ωについて，P ′′ ≡ R>(P ′〉CP(ω, R))かつ α = ωかつ ω ∈ call(R)

かつ α′ = τ が得られる．一方，ω ∈ call(R) であるので，命題 3.5.4より

R
ω−→ R >CP(ω, R)を得る．また，Actによりα.P ′ α−→ P ′を導ける．さらに，

α = ωであるので，Supp1によってR>(α.P ′)
τ−→ R >(P ′〉CP(ω,R)) ≡ P ′′

を導く．
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2. R>(
∑
i∈I Pi)の場合：

(i) R >(
∑

i∈I Pi)
α−→ P ′とする．この遷移を導く最後の規則は Supp1か Supp2

か S.Choicejである．各場合について証明する．

• Supp1による場合：あるQ, P ′′, ωについて，R ω−→ R >Qかつ
∑

i∈I Pi
ω−→

P ′′ かつ α = τ かつ P ′ ≡ R>(P ′′〉Q) である．∑
i∈I Pi

ω−→ P ′′ であるの

で，Choice により，ある j ∈ I について，Pj
ω−→ P ′′ でなければなら

ない．すなわち，R ω−→ R >Qかつ Pj
ω−→ P ′′ であるので，Supp1 より

R>Pj
τ−→ R >(P ′′〉Q) ≡ P ′を導く．さらに，j ∈ I であるので，Choicej

により
∑
i∈I(R>Pi)

τ−→ P ′を導ける．

• Supp2による場合：ある P ′′について，
∑

i∈I Pi
α−→ P ′′かつ P ′ ≡ R>P ′′で

ある．
∑
i∈I Pi

α−→ P ′′ であるので，Choiceにより，ある j ∈ I について，

Pj
α−→ P ′′を得る．すなわち，Supp2 より，R>Pj

α−→ R >P ′′ ≡ P ′を導

く．さらに，j ∈ I であるので，Choicej により
∑

i∈I(R>Pi)
α−→ P ′ を導

ける．

• S.Choicej による場合：ある j ∈ Iについて，R>Pj
τ−→ P ′かつ α = τ で

ある．すなわち，Choicejにより
∑

i∈I(R>Pi)
τ−→ P ′を導ける．

(ii)
∑

i∈I(R>Pi)
α−→ P ′とする．この遷移を導く最後の規則はChoiceのみであ

る．すなわち，ある j ∈ I について，R>Pj
α−→ P ′ でなければならない．アク

ション αについて，次の場合に分けて証明する．

• α �= τの場合：このとき，R>Pj
α−→ P ′を導く最後の規則は Supp2のみであ

る．すなわち，あるP ′′について，Pj
α−→ P ′′かつ P ′ ≡ R>P ′′である．この

遷移Pj
α−→ P ′′から，j ∈ Iであるので，規則Choicejにより

∑
i∈I Pi

α−→ P ′′

を導く．さらにこの遷移から，Supp2によりR>(
∑

i∈I Pi)
α−→ R >P ′′ ≡ P ′

を導ける．

• α = τ の場合：このとき，R>Pj
τ−→ P ′ であるので，S.Choicej により

R>(
∑

i∈I Pi)
τ−→ P ′を得る．

3. R>(P1|P2)の場合：次の R >(P1‖P2)の場合より簡単であるので省略する．
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4. R>(P1‖P2)の場合：各 i ∈ {1, 2}について R >Pi ∼
∑
j∈Ji

αij.(R >Pij)とし，

S ≡∑
i∈{1,···,6} Si

S1 ≡
∑

j∈J1
{α1j.(R >(P1j ‖P2)) : α1j /∈ LC}

S2 ≡
∑

j∈J2
{α2j.(R >(P1‖P2j)) : α2j /∈ LC}

S3 ≡
∑

j1∈J1

∑
j2∈J2

{τ.(R >(P1j1 ‖P2j2)) : ∃ω. α1j1 = ω, α2j2 = ω}
S4 ≡

∑
j1∈J1

∑
j2∈J2

{'a(.(R>(P1j1 ‖P2j2)) : α1j1 = α2j2 = 'a(}
S5 ≡

∑
ω∈call(R)

∑
j∈J1

{τ.(R >((P1j ‖P2)〉CP(ω,R))) : α1j = ω}
S6 ≡

∑
ω∈call(R)

∑
j∈J2

{τ.(R >((P1‖P2j)〉CP(ω,R))) : α2j = ω}

とおく．

(i) R>(P1‖P2)
α−→ P ′ とする．この遷移を導く最後の規則は Supp1か Supp2

か S.Sync1か S.Sync2である．各場合について証明する．

• Supp1による場合：あるQ, P ′
12, ωについて，R

ω−→ R >Qかつ P1‖P2
ω−→

P ′
12かつα = τかつP ′ ≡ R>(P ′

12〉Q)である．R
ω−→ R >Qであるので，命題

3.5.4より，Q ≡ CP(ω,R)かつω ∈ call(R)を得る．一方，ωは大域ラベルであ

るので，遷移P1‖P2
ω−→ P ′

12はSync1によってのみ導かれる．すなわち，ある

P ′
1とP ′

2について，P1|P2
ω−→ P ′

12 ≡ P ′
1|P ′

2である．さらに，この遷移はCom1

かCom2によって導かれるが，これらは対称であるのでCom1による場合の

み示す．つまり，P1
ω−→ P ′

1かつ P2 ≡ P ′
2を得る．この遷移から，Supp2より

R>P1
ω−→ R>P ′

1を導ける．ここで，R>P1 ∼
∑

j∈J1
α1j .(R>P1j)であるの

で，ある S′′について，
∑

j∈J1
α1j .(R >P1j)

ω−→ S ′′かつR>P ′
1 ∼ S ′′を得る．

さらに，この遷移はChoiceとActによって導かれるので，ある j ∈ J1につ

いて，S′′ ≡ R>P1jかつ α1j = ωを得る．すなわち，R>P ′
1 ∼ S′′ ≡ R>P1j

であるので，命題 3.5.2(4) より，R>P ′
12 ≡ R>(P ′

1‖P2) ∼ R>(P1j ‖P2)

を得る．さらに，R>Q ≡ R>CP(ω,R) であるので，命題 3.5.2(5) より，

P ′ ≡ R>(P ′
12〉Q) ≡ R>((P ′

1‖P2)〉Q) ∼ R>((P1j ‖P2)〉CP(ω, R)) を得る．
すなわち，S′ ≡ R>((P1j ‖P2)〉CP(ω,R))とおくと，j ∈ J1かつ α1j = ωか

つ ω ∈ call(R)であるので，Choiceと Actにより S5
τ−→ S′を導ける．さ

らに，Choice5により S
τ−→ S′ を導く．以上，α = τ より S

α−→ S′ かつ

P ′ ∼ S ′である．
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• Supp2による場合：ある P ′
12について，P1‖P2

α−→ P ′
12かつ P ′ ≡ R>P ′

12

である．この遷移 P1‖P2
α−→ P ′

12 を導く最後の規則は Sync1か Sync2 で

ある．

– Sync1による場合：あるP ′
1と P ′

2について，P1|P2
α−→ P ′

12 ≡ P ′
1|P ′

2かつ

α /∈ LC である．さらに，この遷移を導く最後の規則はCom1かCom2

か Com3である．各場合に分けて証明する．

(a) Com1による場合：P1
α−→ P ′

1かつP2 ≡ P ′
2である．このとき，Supp2

よりR>P1
α−→ R >P ′

1を導ける．R>P1 ∼
∑

j∈J1
α1j .(R>P1j)であ

るので，あるS′′について，
∑

j∈J1
α1j .(R>P1j)

α−→ S′′かつR>P ′
1 ∼

S ′′を得る．さらに，この遷移は Choiceと Actによって導かれる

ので，ある j ∈ J1 で S ′′ ≡ R>P1j かつ α1j = α を得る．ここ

で，R>P ′
1 ∼ S ′′ ≡ R>P1j であるので，命題 3.5.2(4) より P ′ ≡

R>P ′
12 ≡ R>(P ′

1‖P2) ∼ R>(P1j ‖P2) を得る．すなわち，S′ ≡
R>(P1j ‖P2)とおくと，j ∈ J1かつ α /∈ LCであるので，Choiceと
Actにより S1

α1j−→ S ′を導ける．さらに，Choice1により S
α1j−→ S ′

を導く．以上，α = α1j より S
α−→ S ′かつ P ′ ∼ S′である．

(b) Com2による場合：P2
α−→ P ′

2かつ P1 ≡ P ′
1である．Com1による

場合と対称である．

(c) Com3 による場合：ある ω について，P1
ω−→ P ′

1 かつ P2
ω−→ P ′

2

かつ α = τ である．このとき，Supp2より，R>P1
ω−→ R>P ′

1と

R>P2
ω−→ R>P ′

2を導ける．すなわち，各 i ∈ {1, 2}について，仮定
R>Pi ∼

∑
j∈Ji

αij.(R >Pij)より，
∑

j∈J1
α1j .(R >P1j)

ω−→ S′′
1 かつ∑

j∈J2
α2j .(R >P2j)

ω−→ S′′
2 かつ R>P ′

i ∼ S′′
i となる S ′′

i が存在する．

これらの遷移はChoiceとActによって導かれるので，ある ji ∈ Ji

について，S′′
i ≡ R>Piji かつ α1j1 = ωかつ α2j2 = ωを得る．ここ

で，各 i ∈ {1, 2}についてR >P ′
i ∼ S ′′

i ≡ R>Pijiであるので，命題

3.5.2(4)より，P ′ ≡ R>P ′
12 ≡ R>(P ′

1‖P ′
2) ∼ R>(P1j1 ‖P2j2)を得

る．すなわち，S′ ≡ R>(P1j1 ‖P2j2)とおくと，ji ∈ Jiかつ α1j1 = ω

かつ α2j2 = ωであるので，ChoiceとActにより S3
τ−→ S ′を導け

る．さらに，Choice3により S
τ−→ S ′ を導く．以上，α = τ より

S
α−→ S ′かつ P ′ ∼ S′である．
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– Sync2による場合：ある a, P ′
1, P

′
2について，P1


a�−→ P ′
1かつ P2


a�−→ P ′
2

かつ α = 'a(である．各 i ∈ {1, 2}について，Supp2 より R>Pi

a�−→

R>P ′
i を導ける．仮定 R >Pi ∼

∑
j∈Ji

αij .(R>Pij) より，ある S ′′
i に

ついて，
∑

j∈Ji
αij.(R >Pij)


a�−→ S ′′
i かつ R>P ′

i ∼ S ′′
i を得る．この遷

移は Choice と Act によって導かれるので，ある ji ∈ Ji について，

S ′′
i ≡ R>Piji かつ αiji = 'a(を得る．ここで，各 i ∈ {1, 2}について
R>P ′

i ∼ S′′
i ≡ R>Pijiであるので，命題 3.5.2(4)より，P

′ ≡ R>P ′
12 ≡

R>(P ′
1‖P ′

2) ∼ R>(P1j1 ‖P2j2)を得る．すなわち，S
′ ≡ R>(P1j1 ‖P2j2)

とおくと，ji ∈ Jiかつ αiji = 'a(であるので，Choiceと Actにより
S4


a�−→ S′ を導く．さらに，Choice4 により S

a�−→ S ′ を導く．以上，

α = 'a(より S
α−→ S′かつ P ′ ∼ S ′である．

• S.Sync1による場合：あるP ′
1について，R>P1

τ−→ R >P ′
1かつP ′

12 ≡ P ′
1‖P2

かつ α = τ である．ここで，仮定 R >P1 ∼
∑
j∈J1

α1j .(R >P1j)より，ある

S ′′について，
∑

j∈J1
α1j .(R>P1j)

τ−→ S′′かつ R>P ′
1 ∼ S ′′を得る．さらに，

この遷移は Choiceと Actによって導かれるので，ある j ∈ J1について，

S ′′ ≡ R>P1j かつ α1j = τ を得る．ここで，R >P ′
1 ∼ S ′′ ≡ R>P1j である

ので，命題 3.5.2(4)より，P ′ ≡ R>P ′
12 ≡ R>(P ′

1‖P2) ∼ R>(P1j ‖P2)を

得る．すなわち，S′ ≡ R>(P1j ‖P2)とおくと，j ∈ J1かつ α1j = τ /∈ LCで
あるので，Choiceと Actにより S1

α1j−→ S′を導く．さらに，Choice1によ

り S
α1j−→ S′を導く．以上，α = τ = α1j より S

α−→ S ′かつ P ′ ∼ S ′である．

• S.Sync2による場合：あるP ′
2について，R>P2

τ−→ R >P ′
2かつP ′

12 ≡ P1‖P ′
2

かつ α = τ である．S.Sync1による場合と対称である．

(ii) S
α−→ S′とする．この遷移を導く最後の規則はChoice1,···,6のどれかである．

各場合について証明する．

• Choice1による場合：S1 ≡
∑

j′∈J1
{α1j′.(R >(P1j′ ‖P2)) : α1j′ /∈ LC} α−→ S ′

である．この遷移は Choiceと Actによって導かれるので，ある j ∈ J1に

ついて，S′ ≡ R>(P1j ‖P2)かつ α = α1j /∈ LC を得る．一方，j ∈ J1であ

るので，Choiceと Actにより，
∑

j′∈J1
α1j′.(R >P1j′)

α1j−→ R >P1j を導け

る．ここで，仮定 R>P1 ∼
∑

j′∈J1
α1j′ .(R>P1j′)より，ある P ′

1 について，

R>P1
α1j−→ R >P ′

1かつ R>P1j ∼ R>P ′
1を得る．すなわち，命題 3.5.2(4)
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より，S′ ≡ R>(P1j ‖P2) ∼ R>(P ′
1‖P2)である．次の各場合について証明

する．

– α1j �= τ の場合：このとき，遷移 R>P1
α1j−→ R >P ′

1を導く最後の規則

は Supp2 のみである．すなわち，P1
α1j−→ P ′

1 である．この遷移から，

α1j /∈ LCであるので，Com1と Sync1より，P1‖P2
α1j−→ P ′

1‖P2を導け

る．さらに，Supp2より，R>(P1‖P2)
α1j−→ R >(P ′

1‖P2)を導く．

– α1j = τ の場合：遷移 R>P1
τ−→ R >P ′

1 から，規則 S.Sync1 により

R>(P1‖P2)
τ−→ R >(P ′

1‖P2)を導ける．

よって，R>(P1‖P2)
α−→ R>(P ′

1‖P2)かつ S ′ ∼ R>(P ′
1‖P2)である．

• Choice2による場合：S2 ≡
∑

j′∈J2
{α2j′.(R >(P1‖P2j′)) : α2j′ /∈ LC} α−→ S ′

である．Choice1による場合と対称である．

• Choice3による場合：S3 ≡
∑

j′1∈J1

∑
j′2∈J2

{τ.(R >(P1j′1
‖P2j′2

)) : α1j′1
= ω,

α2j′2
= ω} α−→ S ′である．この遷移は Choiceと Actによって導かれるの

で，ある j1 ∈ J1と j2 ∈ J2 について，S′ ≡ R>(P1j1 ‖P2j2)かつ α1j1 = ω

かつ α2j2 = ω かつ α = τ を得る．一方，各 i ∈ {1, 2}について，ji ∈ Ji

であるので，Choice と Act により
∑

j∈Ji
αij .(R>Pij)

αiji−→ R >Piji を導

ける．ここで，仮定 R >Pi ∼
∑

j∈Ji
αij.(R >Pij) より，ある P ′

i について，

R>Pi
αiji−→ R >P ′

i かつ R>Piji ∼ R>P ′
i を得る．すなわち，命題 3.5.2(4)

より，S′ ≡ R>(P1j1 ‖P2j2) ∼ R>(P ′
1‖P ′

2) である．また，各 i ∈ {1, 2}
について，αiji �= τ であるので，R>Pi

αiji−→ R >P ′
i を導く最後の規則は

Supp2 のみである．すなわち，Pi
αiji−→ P ′

i である．ここで，α1j1 = ω か

つ α2j2 = ω であるので，Com3 と Sync1 より P1‖P2
τ−→ P ′

1‖P ′
2 を導け

る．さらに，Supp2 より，R>(P1‖P2)
τ−→ R >(P ′

1‖P ′
2)を導く．よって，

R>(P1‖P2)
α−→ R >(P ′

1‖P ′
2)かつ S ′ ∼ R>(P ′

1‖P ′
2)である．

• Choice4 による場合：S4 ≡ ∑
j′1∈J1

∑
j′2∈J2

{'a(.(R>(P1j′1
‖P2j′2

)) : α1j′1
=

α2j′2
= 'a(} α−→ S′ である．この遷移は Choice と Act によって導かれ

るので，ある j1 ∈ J1 と j2 ∈ J2 について，S′ ≡ R>(P1j1 ‖P2j2) かつ

α1j1 = α2j2 = α = 'a( を得る．一方，各 i ∈ {1, 2} について，ji ∈ Ji

であるので，Choice と Act により
∑

j∈Ji
αij .(R>Pij)

αiji−→ R >Piji を導

ける．ここで，仮定 R >Pi ∼
∑

j∈Ji
αij.(R >Pij) より，ある P ′

i について，

R>Pi
αiji−→ R >P ′

i かつ R>Piji ∼ R>P ′
i を得る．すなわち，命題 3.5.2(4)
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より，S′ ≡ R>(P1j1 ‖P2j2) ∼ R>(P ′
1‖P ′

2) である．また，各 i ∈ {1, 2}
について，αiji �= τ であるので，R>Pi

αiji−→ R >P ′
i を導く最後の規則は

Supp2のみである．すなわち，Pi
αiji−→ P ′

iである．ここで，α1j1 = α2j2 = 'a(
であるので，Sync2 より P1‖P2


a�−→ P ′
1‖P ′

2 を導ける．さらに，Supp2 よ

り，R>(P1‖P2)

a�−→ R>(P ′

1‖P ′
2) を導く．よって，α = 'a(であるので，

R>(P1‖P2)
α−→ R >(P ′

1‖P ′
2)かつ S ′ ∼ R>(P ′

1‖P ′
2)である．

• Choice5による場合：S5 ≡
∑

ω′∈call(R)

∑
j′∈J1

{τ.(R>((P1j′ ‖P2)〉CP(ω′, R))) :

α1j′ = ω′} α−→ S ′である．この遷移は Choiceと Actによって導かれるの

で，ある ω ∈ call(R) と j ∈ J1 について，S′ ≡ R>((P1j ‖P2)〉CP(ω,R))
かつ α1j = ω かつ α = τ を得る．一方，j ∈ J1 であるので，Choice

と Actにより
∑

j′∈J1
α1j′ .(R>P1j′)

α1j−→ R>P1j を導ける．ここで，仮定

R>P1 ∼
∑

j′∈J1
α1j′.(R >P1j′)より，ある P ′

1について，R>P1
α1j−→ R >P ′

1

かつR>P1j ∼ R>P ′
1を得る．すなわち，命題3.5.2(4)より，R>(P1j ‖P2) ∼

R>(P ′
1‖P2)であり，命題 3.5.2(5) より，S′ ≡ R>((P1j ‖P2)〉CP(ω,R)) ∼

R>((P ′
1‖P2)〉CP(ω, R))を得る．また，α1j = ω �= τであるので，R>P1

α1j−→
R>P ′

1を導く最後の規則は Supp2のみである．よって，P1
α1j−→ P ′

1を得る．

このとき，α1j = ω /∈ LC であるので，Com1 と Sync1 より，P1‖P2
α1j−→

P ′
1‖P2 を導ける．一方，ω ∈ call(R)であるので，命題 3.5.4より，R ω−→
R>CP(ω,R)である．すなわち，P1‖P2

α1j−→ P ′
1‖P2かつ α1j = ωであるの

で，Supp1 より R >(P1‖P2)
τ−→ R >((P ′

1‖P2)〉CP(ω, R))を導ける．よっ
て，R>(P1‖P2)

α−→ R >((P ′
1‖P2)〉CP(ω,R)) ∼ S′である．

5. R>(P1〉P2)の場合：R>(P1‖P2)の場合と同様である．

6. R>(P1[f ])の場合：R>P1 ∼
∑
j∈J1

α1j .(R >P1j)とし，

S1 ≡
∑

j∈J1
f(α1j).(R >(P1j [f ]))

S2 ≡
∑

ω∈call(R)

∑
j∈J1

{τ.(R >((P1j [f ])〉CP(ω, R))) : f(α1j) = ω}

とおく．

(i) R >(P1[f ])
α−→ P ′とする．この遷移を導く最後の規則は Supp1か Supp2か

S.Relである．各場合について証明する．
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• Supp1による場合：あるQ, P ′
11, ωについて，R

ω−→ R >QかつP1[f ]
ω−→ P ′

11

かつ α = τ かつ P ′ ≡ R>(P ′
11〉Q)である．R

ω−→ R >Qであるので，命題

3.5.4より，Q ≡ CP(ω,R)かつ ω ∈ call(R)を得る．一方，遷移P1[f ]
ω−→ P ′

11

はRelによって導かれるので，あるP ′
1と ω′について，P1

ω′
−→ P ′

1かつ P ′
11 ≡

P ′
1[f ]かつ f(ω′) = ωである．このとき，規則Supp2より，R>P1

ω′
−→ R >P ′

1

を導ける．ここで，仮定 R>P1 ∼
∑

j∈J1
α1j.(R >P1j) より，ある S′′ につ

いて，
∑

j∈J1
α1j .(R>P1j)

ω′
−→ S′′ かつ R>P ′

1 ∼ S′′ を得る．さらに，こ

の遷移は Choice と Act によって導かれるので，ある j ∈ J1 について，

S ′′ ≡ R>P1j かつ α1j = ω′ を得る．ここで，R>P ′
1 ∼ S ′′ ≡ R>P1j で

あるので，命題 3.5.2(6) より，R>P ′
11 ≡ R>(P ′

1[f ]) ∼ R>(P1j [f ]) を得

る．さらに，R>Q ≡ R>CP(ω, R) であるので，命題 3.5.2(5) より P ′ ≡
R>(P ′

11〉Q) ≡ R>((P ′
1[f ])〉Q) ∼ R>((P1j [f ])〉CP(ω,R))を得る．すなわち，

j ∈ J1 かつ f(α1j) = f (ω′) = f(ω′) = ω かつ ω ∈ call(R) であるので，

S ′ ≡ R>((P1j [f ])〉CP(ω, R))とおくと，Choiceと Actにより S2
τ−→ S′を

導ける．さらに，Choice2により S1+S2
τ−→ S ′を導く．以上，α = τ より

S1 + S2
α−→ S′かつ P ′ ∼ S ′である．

• Supp2による場合：あるP ′
11について，P1[f ]

α−→ P ′
11かつP ′ ≡ R>P ′

11であ

る．この遷移P1[f ]
α−→ P ′

11はRelによって導かれるので，あるP ′
1と α′につ

いて，P1
α′
−→ P ′

1かつ P ′
11 ≡ P ′

1[f ]かつ f(α′) = αである．このとき，Supp2

よりR>P1
α′
−→ R>P ′

1を導ける．ここで，仮定R>P1 ∼
∑

j∈J1
α1j .(R >P1j)

より，ある S ′′について，
∑

j∈J1
α1j .(R >P1j)

α′
−→ S ′′かつ R>P ′

1 ∼ S ′′を得

る．さらに，この遷移はChoiceとActによって導かれるので，ある j ∈ J1

で S ′′ ≡ R>P1jかつ α1j = α′を得る．すなわち，R>P ′
1 ∼ S ′′ ≡ R>P1jで

あるので，命題 3.5.2(6)より P ′ ≡ R>P ′
11 ≡ R>(P ′

1[f ]) ∼ R>(P1j [f ])を得

る．すなわち，S′ ≡ R>(P1j [f ])とすると，Choiceと Actにより，j ∈ J1

であるので，S1
f(α1j)−→ S′を導ける．さらに，Choice1により S1+S2

f(α1j)−→ S ′

を導く．以上，f(α1j) = f(α′) = αより S1+S2
α−→ S′かつ P ′ ∼ S′である．

• S.Relによる場合：ある P ′
1について，R>P1

τ−→ R>P ′
1かつ P ′ ≡ P ′

1[f ]か

つ α = τである．仮定R>P1 ∼
∑
j∈J1

α1j .(R >P1j)より，あるS′′について，∑
j∈J1

α1j .(R >P1j)
τ−→ S′′かつ R>P ′

1 ∼ S ′′を得る．さらに，この遷移は

ChoiceとActによって導かれるので，ある j ∈ J1について，S′′ ≡ R>P1j
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かつ α1j = τ を得る．ここで，R >P ′
1 ∼ S′′ ≡ R>P1j であるので，命題

3.5.2(6) より，P ′ ≡ R>P ′
1 ≡ R>(P ′

1[f ]) ∼ R>(P1j [f ]) を得る．すなわ

ち，S′ ≡ R>(P1j [f ])とすると，j ∈ J1であるので，ChoiceとActにより

S1
f(α1j)−→ S′を導ける．さらに，Choice1により S1 + S2

f(α1j)−→ S ′を導く．以

上，f(α1j) = f(τ ) = τ = αより S1 + S2
α−→ S′かつ P ′ ∼ S ′である．

(ii) S1 + S2
α−→ S′とする．この遷移を導く最後の規則は Choice1,2のどちらか

である．各場合について証明する．

• Choice1 による場合：S1 ≡ ∑
j′∈J1

f(α1j′).(R >(P1j′[f ]))
α−→ S ′ である．

この遷移は Choiceと Actによって導かれるので，ある j ∈ J1について，

S ′ ≡ R>(P1j [f ])かつ α = f(α1j)を得る．一方，j ∈ J1であるので，Choice

と Actにより
∑

j′∈J1
α1j′ .(R>P1j′)

α1j−→ R>P1j を導ける．ここで，仮定

R>P1 ∼
∑
j′∈J1

α1j′.(R >P1j′)より，あるP ′
1について，R>P1

α1j−→ R >P ′
1か

つR >P1j ∼ R>P ′
1である．すなわち，命題3.5.2(6)よりS ′ ≡ R>(P1j [f ]) ∼

R>(P ′
1[f ])である．次の各場合について証明する．

– α = f (α1j) �= τ の場合：このとき，遷移R >P1
α1j−→ R>P ′

1を導く最後

の規則は Supp2のみである．すなわち，P1
α1j−→ P ′

1である．この遷移

から，Relにより P1[f ]
f(α1j)−→ P ′

1[f ]を導ける．これはさらに，Supp2よ

り R>(P1[f ])
f(α1j)−→ R >(P ′

1[f ])を導く．

– α = f(α1j) = τ の場合：規則 S.Relにより遷移 R>P1
τ−→ R >P ′

1は

R>(P1[f ])
τ−→ R >(P ′

1[f ])を導く．

よって，R>(P1[f ])
α−→ R>(P ′

1[f ])かつ S ′ ∼ R>(P ′
1[f ])である．

• Choice2による場合：S2 ≡
∑

ω′∈call(R)

∑
j′∈J1

{τ.(R>((P1j′ [f ])〉CP(ω′, R))) :

f(α1j′) = ω′} α−→ S ′ である．この遷移は Choiceと Actによって導かれ

るので，ある ω ∈ call(R)と j ∈ J1について，S′ ≡ R>((P1j [f ])〉CP(ω,R))
かつ f(α1j) = ω かつ α = τ を得る．一方，j ∈ J1 であるので，Choice

と Actにより
∑

j′∈J1
α1j′ .(R>P1j′)

α1j−→ R>P1j を導ける．ここで，仮定

R>P1 ∼
∑

j′∈J1
α1j′.(R >P1j′)より，ある P ′

1について，R>P1
α1j−→ R >P ′

1

かつ R>P1j ∼ R>P ′
1を得る．すなわち，命題 3.5.2(6)より R>(P1j [f ]) ∼

R>(P ′
1[f ])である．さらに，命題3.5.2(5)よりS ′ ≡ R>((P1j [f ])〉CP(ω,R)) ∼

R>((P ′
1[f ])〉CP(ω,R))である．また，f(α1j) = ω �= τであるので，R>P1

α1j−→
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R>P ′
1を導く最後の規則は Supp2のみである．よって，P1

α1j−→ P ′
1を得る．

このとき，Rel より，P1[f ]
f(α1j)−→ P ′

1[f ] を導ける．一方，ω ∈ call(R) で

あるので，命題 3.5.4より R
ω−→ R >CP(ω,R) である．すなわち，R ω−→

R>CP(ω,R)かつ P1[f ]
f(α1j)−→ P ′

1[f ]かつ f(α1j) = ωであるので，Supp1よ

り R>(P1[f ])
τ−→ R >((P ′

1[f ])〉CP(ω,R))を得る．

7. R>(P1\L)の場合：R>(P1[f ])の場合に同様である．

8. R>(P1/L)の場合：R>(P1[f ])の場合に同様である．

9. R>[[P1]]の場合：P1 ∼
∑

j∈J1
α1j .P1jとし，

S1 ≡
∑

j∈J1
α1j .(R>[[P1j]]))

S2 ≡
∑

ω∈call(R)

∑
j∈J1

{τ.(R >([[P1j ]]〉CP(ω,R))) : α1j = ω}

とおく．

(i) R>[[P1]]
α−→ P ′とする．この遷移を導く最後の規則は Supp1か Supp2であ

る．各場合について証明する．

• Supp1による場合：あるQ, P ′
11, ωについて，R

ω−→ R>Qかつ [[P1]]
ω−→ P ′

11

かつ α = τ かつ P ′ ≡ R>(P ′
11〉Q)である．R

ω−→ R >Qであるので，命題

3.5.4よりQ ≡ CP(ω, R)かつ ω ∈ call(R)を得る．一方，遷移 [[P1]]
ω−→ P ′

11は

Packによって導かれるので，ある P ′
1について，P1

ω−→ P ′
1かつ P ′

11 ≡ [[P ′
1]]

である．ここで，P1
ω−→ P ′

1であるので，仮定P1 ∼
∑

j∈J1
α1j .P1jより，ある

Q′について，
∑

j∈J1
α1j .P1j

ω−→ Q′かつ P ′
1 ∼ Q′を得る．さらに，この遷移

は Choiceと Actによって導かれるので，ある j ∈ J1について，Q′ ≡ P1j

かつ α1j = ωを得る．すなわち，P ′
1 ∼ Q′ ≡ P1jであるので，命題 3.5.3より

R>[[P ′
1]] ∼ R>[[P1j]]を得る．さらに，R>Q ≡ R >CP(ω,R)であるので，命

題 3.5.2(5)より，P ′ ≡ R>(P ′
11〉Q) ≡ R>([[P ′

1]]〉Q) ∼ R>([[P1j]]〉CP(ω,R))
を得る．すなわち，S′ ≡ R>([[P1j ]]〉CP(ω, R))とおくと，j ∈ J1かつ α1j = ω

かつ ω ∈ call(R)であるので，ChoiceとActによりS2
τ−→ S ′を導く．さら

に，Choice2によりS1+S2
τ−→ S′を導く．以上，α = τ よりS1+S2

α−→ S ′

かつ P ′ ∼ S ′である．
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• Supp2による場合：あるP ′
11について，[[P1]]

α−→ P ′
11かつ P ′ ≡ R>P ′

11であ

る．この遷移 [[P1]]
α−→ P ′

11は Packによって導かれるので，ある P ′
1につい

て，P1
α−→ P ′

1かつ P ′
11 ≡ [[P ′

1]]である．すなわち，仮定 P1 ∼
∑

j∈J1
α1j .P1j

より，ある Q′ について，
∑

j∈J1
α1j .P1j

α−→ Q′ かつ P ′
1 ∼ Q′ を得る．さら

に，この遷移は Choiceと Actによって導かれるので，ある j ∈ J1 につ

いて，Q′ ≡ P1j かつ α1j = α を得る．ここで，P ′
1 ∼ Q′ ≡ P1j であるの

で，命題 3.5.3より P ′ ≡ R>P ′
11 ≡ R>[[P ′

1]] ∼ R>[[P1j ]]を得る．すなわ

ち，S′ ≡ R>[[P1j ]]とおくと，j ∈ J1 であるので，Choiceと Actにより

S1
α1j−→ S′を導ける．さらに，Choice1により S1+S2

α1j−→ S ′を導く．以上，

α1j = αより S1 + S2
α−→ S ′かつ P ′ ∼ S ′である．

(ii) S1 + S2
α−→ S′とする．この遷移を導く最後の規則は Choice1,2のどちらか

である．各場合について証明する．

• Choice1による場合：S1 ≡
∑
j′∈J1

α1j′.(R >[[P1j′]])
α−→ S ′である．この遷移は

ChoiceとActによって導かれるので，ある j ∈ J1について，S′ ≡ R>[[P1j]]

かつ α = α1j を得る．一方，j ∈ J1 であるので，Choiceと Actにより∑
j′∈J1

α1j′ .P1j′
α1j−→ P1j を導ける．ここで，仮定 P1 ∼

∑
j′∈J1

α1j′.P1j′ より，

あるP ′
1について，P1

α1j−→ P ′
1かつP1j ∼ P ′

1を得る．すなわち，命題 3.5.3より

S ′ ≡ R>[[P1j ]] ∼ R>[[P ′
1]]である．一方，遷移P1

α1j−→ P ′
1であるので，Pack

により [[P1]]
α1j−→ [[P ′

1]]を導ける．さらに，Supp2より R>[[P1]]
α1j−→ R >[[P ′

1]]

を導く．ゆえに，R>[[P1]]
α−→ R >[[P ′

1]]かつ S ′ ∼ R>[[P ′
1]]である．

• Choice2 による場合：S2 ≡ ∑
ω′∈call(R)

∑
j′∈J1

{τ.(R >([[P1j′]]〉CP(ω′, R))) :

α1j′ = ω′} α−→ S ′ である．この遷移は Choiceと Actによって導かれる

ので，ある ω ∈ call(R)と j ∈ J1について，S′ ≡ R>([[P1j ]]〉CP(ω, R))か
つ α1j = ωかつ α = τ を得る．一方，j ∈ J1であるので，Choiceと Act

により
∑
j′∈J1

α1j′.P1j′
α1j−→ P1j である．ここで，仮定 P1 ∼

∑
j′∈J1

α1j′.P1j′

より，ある P ′
1 について，P1

α1j−→ P ′
1かつ P1j ∼ P ′

1 を得る．すなわち，命

題 3.5.3よりR>[[P1j]] ∼ R>[[P ′
1]]である．ここでさらに，命題 3.5.2(5)より

S ′ ≡ R>([[P1j ]]〉CP(ω,R)) ∼ R >([[P ′
1]]〉CP(ω,R))である．また，P1

α1j−→ P ′
1で

あるので，Packより [[P1]]
α1j−→ [[P ′

1]]を導ける．一方，ω ∈ call(R)であるので，

命題 3.5.4より R
ω−→ R >CP(ω,R)である．すなわち，R ω−→ R >CP(ω, R)
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かつ [[P1]]
α1j−→ [[P ′

1]] かつ α1j = ω であるので，Supp1 より R>[[P1]]
τ−→

R>([[P ′
1]]〉CP(ω, R))を導ける．よって，R>[[P1]]

α−→ R >([[P ′
1]]〉CP(ω, R)) ∼

S ′である．

3.6 CCSPRによるプロダクションルールの解析

まず，3.6.1小節でプロダクションルールによるスケジューラの例を紹介する．次に，

3.6.2小節でそのスケジューラを CCSPRによって記述し，その振舞いを検証する．

3.6.1 プロダクションルールの例

本小節では，7つのプロダクションルールをもつスケジューラの例を示す．各ルール

は ECAルールの形をとるが，簡単のため条件Cは常に満たされると仮定して省略され

ている．すなわち，各ルールは，反応する状況変化 (event)，そのときの動作 (action)，

カップリングモード (CM)から構成される．

スケジュールされるアクションは a1, · · · , a7であり，ルールが反応する状況変化 (こ

れもアクションである)は e1, · · · , e7である．各ルール Ruleiはアクション aiを実行す

るとともに必要に応じて ejによって他のルールを呼び出すこともできる．各ルールの

振舞いを表 3.2に示す．例えば，Rule1は e1の状況変化に反応し，アクション a1 と実

行するとともに状況変化 e3を引き起こす．

ルールを管理するプロセスMは，環境からアクション startを受け取ると，状況変化

e1を起こすとする．この状況変化 e1は，Rule1と Rule2を呼び出す．このとき，Rule1

は状況変化 e3を起こして Rule3を呼び出し，Rule2は状況変化 e4を起こして Rule4 と

Rule5を呼び出す．さらに，Rule3と Rule4は各々Rule6と Rule7を呼び出すため，最

終的に図 3.5に示すプロセス木が生成される．

このとき，各ルールのカップリングモードを考慮して，スケジュールされるアクショ

ン a1, · · · , a7の期待される実行順序を図 3.6に示す．例えば，Rule3は延期実行モードを

もつため，その実行はプロセス木のトップの管理プロセスMが実行を完了する直前ま

で延期される．管理プロセスM は Rule1と Rule2が処理を完了するまで待ち，Rule2
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表 3.2: 各ルールの振舞い

名前 反応する状況変化 そのときの動作 カップリングモード

Rule1 e1 a1; e3 即実行 (IM)

Rule2 e1 a2; e4 即実行 (IM)

Rule3 e3 a3; e6 延期実行 (DF )

Rule4 e4 a4; e7 分離実行 (SP )

Rule5 e4 a5 即実行 (IM)

Rule6 e6 a6 即実行 (IM)

Rule7 e7 a7 延期実行 (DF )

Rule7

DF

Rule3

DF

Rule4 Rule5

SP IM

M

Rule1 Rule2

IM IM

Rule6

IM

図 3.5: プロダクションルールによって生成されるプロセス木

は Rule5が処理を完了するまで待つ．すなわち，Rule3は Rule1, Rule2, Rule5の処理

が完了した後に実行される．ここで，Rule3が Rule4の完了を待たないのは，Rule4が

分離実行モードをもつためである．Rule7も延期実行モードをもつが，Rule4は他から

分離しているため，Rule7の延期については Rule4以外を考慮する必要はない．

3.6.2 CCSPRによる解析

前小節で 7つのプロダクションルールをもつスケジューラの例を紹介した．このス

ケジューラの振舞いは並行性と逐次性を合わせもっており，その振舞いを事前に正確

に予測することは容易ではない．そこで，実際にこのスケジューラが図 3.6に示される
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start

a1

a2 a5

a4

a3 a6 end

a7

図 3.6: スケジュールされるアクションの期待される実行順序

順序で実行されるかを検証することは重要である．本小節では，スケジューラがどの

ように CCSPRによって記述され，解析されるかを説明する．

先ず各プロダクションルールを表 3.2に従って CCSPRによって次のように記述する．

Rule1
def
= e1.Rule(A1, IM),

Rule2
def
= e1.Rule(A2, IM),

Rule3
def
= e3.Rule(A3,DF ),

Rule4
def
= e4.Rule(A4, SP ),

Rule5
def
= e4.Rule(A5, IM),

Rule6
def
= e6.Rule(A6, IM),

Rule7
def
= e7.Rule(A7,DF ),

ここで，プロセス Rule(P,Q)は次のように定義される略記法である．

Rule(P,Q) ≡ ([[s.P [d/done]|Q]]\L)/H
L = {s, d, e1, e2, e3, e4, e5, e6, e7}
H = {%c&, %sd&, %cd&}

Rule(P,Q)の P にルールが実行する動作を代入し，Qにその実行時期を制御するカッ

プリングモードを代入する．アクション sが実行開始，dが実行完了に相当する．done

はプロセスの処理の終了を知らせるアクションである．P と Qはパック [[ ]]されている

ため，Pによって呼び出されたルールは P と Qの両方の子プロセスとして処理される．

各ルールの動作 A1, · · · , A7は表 3.2 をもとに次のように定義される．

A1
def
= a1.e3.done.0,

A2
def
= a2.e4.done.0,

A3
def
= a3.e6.done.0,

A4
def
= a4.e7.done.0,

A5
def
= a5.done.0,

A6
def
= a6.done.0,

A7
def
= a7.done.0,

また，IM , SP , DF はカップリングモードであり，各々即実行，分離実行，延期実行

を表している．ここでは，親子アクションが子プロセスの処理の完了を親プロセスに
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確実に伝えるために使われる．これは，延期実行モードのルールの実行開始時期を決

めるために必要である．各カップリングモードは次のように定義される．

IM
def
= s.d.%c&.'c(.'sd(.%sd&.%cd&.'cd(.I

SP
def
= ((s.d.%c&.%sd&.%cd&.0)|I)

DF
def
= 'c(.'sd(.s.d.%c&.%sd&.%cd&.'cd(.I

親子アクション %c&と 'c(は即実行モードのルールが実行完了したことを親に伝えるた
めに使われ，%cd&と 'cd(は延期実行モードのルールが実行完了したことを親に伝える
ために使われる．親子アクション %sd&と 'sd(は，延期実行モードのルールの実行開始
を子に伝えるために使われる．

即実行モード IM では，すぐにルールの実行を開始 sし，処理完了 dを受け取ると，

子プロセスの完了 %c&を受け取ってから，親プロセスに処理完了 'c(を伝える．延期実
行モードのためのアクション 'sd(, %sd&, %cd&, 'cd(は単に転送される．

分離実行モード SP では，Iによって全ての子アクションが常に実行できるので，こ

の親プロセスはこのルールの振舞いに全く影響を与えない．

延期実行モード DF では，まず即実行モードの完了 'c(を親に伝え，延期実行モー
ドの開始 'sd(を待つ．実行後は，子プロセスの完了 %c&を受け取ってから，子プロセ
スに延期実行モードの開始を伝える．これは，延期実行モードのルールの下にも延期

実行モードのルールが呼び出されることがあるためである．

ここで重要なことは，上記のカップリングモードの記述がルールの振舞いに依存し

ていないことである．すなわち，この記述はどのようなルールに対しても修正するこ

となく利用することができる．このような記述は従来のプロセス代数では困難である．

最後に，各ルールを実行する環境を次のようにシステム SYSとして与える．

SYS ≡ R >((M \L)/H)
R ≡ {{Rule1}}::{{Rule2}}::{{Rule3}} ::{{Rule4}} ::{{Rule5}}::{{Rule6}}::{{Rule7}}
M

def
= start.e1.%c&.%sd&.%cd&.end.done.0

プロセスM はルールを管理するプロセスである．

次に，図 3.6に示されるアクションの期待される実行順序を記述する．

ORDER
def
= ev1.(EA1|||(EA2; (EA5|||〈〈EA4;EA7〉〉));EA3;EA6;END)
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ここで，EAiはスケジュールされるアクションを実行する次のプロセスであり，

EA1
def
= a1.done.0,

EA2
def
= a2.done.0,

EA3
def
= a3.done.0,

EA4
def
= a4.done.0,

EA5
def
= a5.done.0,

EA6
def
= a6.done.0,

EA7
def
= a7.done.0,

END
def
= end.done.0

プロセス P ;Q，P |||Q，〈〈P〉〉は次のように与えられるプロセスの略記法である．

P ;Q ≡ (P [d/done]|d.Q)\{d}
P |||Q ≡ (P [d1/done]|Q[d2/done]|d1.d2.done)\{d1, d2}
〈〈P 〉〉 ≡ (P [d/done]|d.0|done.0)\{d}

P ;Qはプロセス P と Qを逐次的に実行するプロセスである．P |||Qはプロセス P

と Qを並行に実行するプロセスであり，両方のプロセスが終了したとき doneを実行

する．〈〈P〉〉はプロセス P の分離実行を表す．

CCSPRでは，命題 3.5.5と命題 3.5.6の展開規則を用いて CCSPRの記述を CCSの

逐次的な記述に展開してから，CCSの枠組で検証することができる．実際に，上記の

SYSと振舞いが強等価な CCSの記述 SYSccsを得ることができる．一方，ORDERは

既に CCSの記述でもある．そして，

SY Sccs =ccs ORDER

を CCSの検証ツール (Concurrency workbench)[38]により確認した．ここで，=ccsは

観測合同 (定義 2.4.11)である．プロセスの振舞いの状態数が有限であれば，CCSPR

の記述を CCSの記述に自動的に変換することは可能であり，CCSPRによるプロダク

ションルールの記述し易さと，CCSの検証能力の両方を利用できる．

3.7 おわりに

本章では，カップリングモードをもつアクティブデータベースのプロダクションルー

ルの振舞いを検証するためのプロセス代数として CCSPRを提案した．CCSPRでは，

成長するプロセス木を容易に表現でき，そのプロセス木において親子間の 1対他局所

通信が可能である．この特徴は，カップリングモードをもつアクティブデータベース

SAMOS[16]や HiPAC[37]の振舞い記述に適している．
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3.6.2節では，例をもとにプロダクションルールの解析方法を示した．CCSPRでは，

プロセスの呼び出しによる親子関係は自動的に構築されて維持されるため，ルールを

記述する際には考慮する必要はない．CCSPRによって記述されたシステムを，それと

強等価な CCSの記述に変換することは可能であり，システムの検証に CCSのツール

を利用することができる．

従来のプロセス代数でもプロダクションルールの振舞いを検証可能であるが，CCSPR

の利点はその記述し易さにある．検証に従来のプロセス代数を利用する場合でも，先

ず CCSPRで記述してから従来の記述に自動変換することによって，設計者の記述の

負担を軽減することができる．
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第 4章

可算ブロードキャスト用プロセス代数

4.1 はじめに

ソフトウェアを効率的に開発していくためには，ソフトウェアを並行動作する複数

のエージェント (プロセス)に機能別に分割し，プロセス間の通信によって結合する方

法が有効である．このような設計手法はマルチエージェントモデル [10]と呼ばれてい

る．マルチエージェントモデルの利点は次のようにまとめられる．

1. 各プロセス毎に違う言語で記述できる．

2. ソフトウェアの再利用性が高い．

3. マシン依存性が低い．

マルチエージェントモデルではプロセスを柔軟に結合することが要求される．送り先

を指定しないブロードキャスト通信方式は，メッセージの受信者数の変動に柔軟に対

応できるため，拡張性の高いシステムを構築するために有効である．

ブロードキャスト通信をもつマルチエージェントモデルをもとにして，VIABUS[50]と

呼ばれるプロセスの接続メカニズムが開発され，VIABUS上にメールシステムやニュー

スシステムが構築されてきた．VIABUSはソフトウェアバス構造をもち，システム全

体を停止させることなくプロセスの追加や修正が可能である．例えば，利用者の要求

に応じてユーザーインターフェース等を随時変更することができる．VIABUSでは次

のようなブロードキャスト通信方式を採用している．
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P1

VIABUS

P2 P3 P4 P5

a

3

{a, b} {b, c} {a} {a, c}{b}

図 4.1: VIABUSの通信例

1. メッセージは宛先の代わりに名前をもっている．

2. 各プロセスは受信を希望するメッセージの名前を宣言する．

3. 送信してから，その受信者数が返信されるまでが一つの命令である．

つまり，メッセージの受信は各プロセスに委ねられている．また，この受信を希望す

るメッセージは動的に (実行時に)変更可能である．図 4.1に VIABUSにおける通信の

例を示す．P1から P5まではプロセスを表し，各々VIABUSに接続されている．各プ

ロセスの下に書かれている集合は受信を希望するメッセージの名前を表している．つ

まり，この例では P1が名前 a をもつメッセージをブロードキャストすると，P2, P4,

P5がそれを受信して，その受信者数として 3が送信者 P1に返信されている．

利用者が自由にプロセスを追加や修正できる場合，あるメッセージの受信者数を固

定することはできない．また，1つのプロセスにおいても，状況に応じて受信を希望す

るメッセージ名を変える可能性もある．つまり，動的に受信者数を知ることは重要で

ある．例えば，あるプロセスがメッセージをブロードキャストして複数のプロセスを

起動した後，起動された全てのプロセスの終了を待ってから次の処理に進むような場

合，そのメッセージの受信者数 (起動されたプロセスの数)を知ることは重要である．

VIABUSは実際には図 4.2のような星型の構造で実装されており，外部からは観測

されない中心のプロセス C がブロードキャストを模倣するようにメッセージの集配

を行なっている．このプロセス C は各メッセージの受信者数の情報を所有しており，

VIABUSではブロードキャストしてからその受信者数が返信されるまでを一つの命令

で表現できる．このような受信者数を考慮したブロードキャストを可算ブロードキャ

スト (countable broadcast)と呼ぶ．
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図 4.2: VIABUSの実装 (比較:図 4.1)

本章では，VIABUS上に構築されたシステムの解析に適したプロセス代数として，可

算ブロードキャストを一つのアクションで表現できる CCB (a Calculus of Countable

Broadcasting Systems) を提案する．ここで，CCSの観測合同 (定義 2.4.11) =ccs が，

CCBに対しては合同関係にならないことが重要である．そこで，CCBのための観測

的な合同関係として監視合同を定義し，有限プロセスに対する監視合同の公理系を与

える．

以下，4.2節では従来のプロセス代数を用いてブロードキャストを記述するときの問

題点について述べる．4.3節では CCBの特長を例を用いて説明する．4.4節では CCB

の基礎となるプロセス代数Core-CCBの形式的な定義を与え，4.5節で Core-CCBのた

めの観測的な合同関係として監視合同を定義してその特性を示す．さらに有限プロセ

スに対する監視合同の完全で健全な公理系を与える．4.6節で Core-CCBを基に CCB

を定義する．

4.2 プロセス代数における通信方式

2章で紹介したように，プロセス代数ではプロセスの動作を式の形で記述することに

よって，動作の等価性を形式的に調べることができる．現在までに数多くのプロセス

代数が提案されており，その中にはブロードキャストを扱えるプロセス代数も含まれ

ている．以下，プロセス代数を通信方式によって 3種類に大別し，可算ブロードキャ

ストを記述するための問題点を指摘する．
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4.2.1 1対 1通信

1対 1通信をもつプロセス代数として CCS[38]，π-計算 [39]，CHOCS[53]などがあ

る．1対 1通信でも，受信希望者の数だけメッセージを繰り返し送信することによっ

て，ブロードキャストを模倣できると考えられる．しかし，文献 [19]で述べられてい

るように，そのメッセージの受信希望者数を動的に知ることは困難である．次の例は，

CCSでメッセージ aの受信者を数えようとしてうまくいかないシステムの例である．

SY S
def
= (C(0) |P1 |P2 |P3)\{a, b}

ここで，各プロセスは次のように定義されている．

C(i)
def
= a.C(i+ 1) + out(i).0

P1
def
= a.0

P2
def
= b.0

P3
def
= a.0

プロセス C(i)はメッセージ aを送信するごとに値変数 iに 1を加算して，メッセージ

outを用いてその値を出力するプロセスである．2つのプロセス P1と P3がメッセージ

aを受信可能であるので，outからの出力として 2を期待するが，実際には次の等式が

示すように 0, 1, 2のどれが出力されるか全く予想できない．

SY S ∼ out(0).0+ τ.(out(1).0+ τ.out(2).0)

ここで，∼は定義 2.4.2の強等価である．これは，C(i)がメッセージ aを P1と P3に送

信する前に，メッセージ outを送信してしまう可能性があるためである．そこで，プ

ライオリティ演算子 [2]を導入して，メッセージ aをメッセージ outより優先すること

が考えられる．しかし，この方法では，プロセス P1が P1
def
= a.P1 のように再帰的に

定義されていた場合，メッセージ aの優先によって無限ループにおちいる．実際には

この場合でも outからの出力として 2を期待している．この種の問題は高階計算 (π-計

算,CHOCS)を用いたとしても残される．

4.2.2 マルチキャスト

マルチキャストを記述可能なプロセス代数として SCCS[40]，Meije[51]などがある．

ここで，マルチキャストとは，送信者が受信者数を指定してメッセージを送信する通
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信方式である．次の例は SCCSでプロセス P0がプロセス P1と P3にマルチキャスト

する例である．

P0|P1|P2|P3
τ−→ P ′

0|P ′
1|P2|P ′

3

ここで，各プロセスは次のように定義されている．

P0
def
= a−2.P ′

0, P1
def
= a1.P ′

1, P2
def
= b1.P ′

2, P3
def
= a1.P ′

3

P0のアクション a−2の −2は，P0が 2つのプロセスにマルチキャストすることを明示

している (負は送信を表す)．すなわち，メッセージ aを要求するプロセスを新しく 1

つ追加した場合は，P0を

P0
def
= a−3.P ′

0,

のように修正する必要がある．ブロードキャストを模倣するためには，CCSのときと

同様にメッセージ aの受信希望者を数える必要があるが，これは CCSのときと同じ理

由で困難である．

4.2.3 ブロードキャスト

ブロードキャストが記述可能なプロセス代数として CSP[18]，LOTOS[56]，CBS[43,

44, 19]，CCS+b[20]などがあり，特に CBSと CCS+bはブロードキャストのために提

案されたプロセス代数である．ブロードキャストは，送信者が受信者数を指定せずに

メッセージを送信し，そのメッセージの全ての受信希望者がそれを受信することがで

きる通信方式である．次の例は，CBSで P0がメッセージ aをブロードキャストし，P1

と P3がそれを受信する例である．

(P0|P1|P2|P3)
a!−→ (P ′

0|P ′
1|P2|P ′

3)

ここで，各プロセスは次のように定義されている．

P0
def
= a!.P ′

0, P1
def
= a?.P ′

1 + b?.P ′′
1

P2
def
= b?.P ′

2, P3
def
= a?.P ′

3 + c?.P3′′

ここで，アクションの属性 !と ?は各々メッセージの送信と受信を表している．すなわ

ち，P1, P2, P3が受信を希望するメッセージの集合は，各々{a, b}, {b}, {a, c}である．
このように，CBSにより適切にブロードキャスト通信を記述することができる．
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しかし，CBSではブロードキャストされたメッセージの受信者数を扱うことが困難

である．タイムアウトを用いて受信者からの返信を数えることも考えられるが，CBS

は時間の概念をもたないため，返信を数えるための有限時間を記述できない．CBSに

時間の概念 [41]を導入することによって返信を数えることが可能になるが，可算ブロー

ドキャストごとにこの返信動作を解析するため，必要以上に解析コストは高くなる問

題がある．

4.3 CCBの紹介

4.2節で述べた問題を解決するためにプロセス代数CCBを提案する．CCBは可算ブ

ロードキャストを一つのアクションで表現できる特長をもち，VIABUS上に構築され

たシステムの解析に適している．また，受信者数を指定するマルチキャストは，受信

者数が指定した数になるまで可算ブロードキャストを繰り返すことによって模倣でき

るが，解析コストを低くするために，CCBではマルチキャストのためのアクションも

用意している．本節では，CCBの概要を説明する．

CCBのアクションは a[x]θ〈y〉(z) の形をもつ．ここで aは基本メッセージ名，[x]は

ポストフィクス，θはアクションの属性，〈y〉は受信者数，(z)はこのアクションによっ
て渡されるメッセージである．メッセージ名 a[x]は基本メッセージ名 aとポストフィク

ス [x]から構成され，2つのメッセージ名 a1[x1]と a2[x2]が等しいとは，その基本メッ

セージ名とポストフィクスが各々等しい場合である (a1 = a2, x1 = x2)．メッセージの

名前が a[x]であるメッセージを，メッセージ a[x]と呼ぶ．π計算のように通信の制限

範囲の動的な変更は表現できないが，ポストフィクスには変数が使えるのでプロセス

間の結合を実行時に変更可能である．以下，しばしば，0のポストフィクス [0]，1の受

信者数 〈1〉，空のメッセージ ( )を省略する．

アクションの属性 θには，マルチキャストと可算ブロードキャストの送受信に対応

する !, !!, ?, ??の 4種類がある．以下に各々の役割を説明する．

1. a[i]!〈n〉(m)はメッセージ a[i]をマルチキャストするために使われるアクションで

ある．mはこの通信で渡されるメッセージの内容であり，nはこのメッセージを

受信するプロセス数を指定する定数である．nは非負の整数であるが，特に nが

0であるとき，a[i]!〈0〉(m)を内部アクションと呼ぶ (CCSの τに相当する)．便宜
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上，任意の内部アクションを表すための変数として τ, τ ′, · · ·を用いる．観測的な
解析を行なうためには，内部アクションは可能な限り無視されるべきである．

2. a[i]!!〈x〉(m)はメッセージ a[i]を可算ブロードキャストするために使われるアク

ションである．mはこの通信で渡されるメッセージの内容であり，このメッセー

ジの受信者数は変数 xに代入される．

3. a[i]?〈n〉(y)はマルチキャストされたメッセージ a[i]を受信するために使われるア

クションである．nは正の整数で 2以上を指定することにより 1つのアクション

で複数のプロセスがこのメッセージを受信することを表せる．この通信で受けと

るメッセージの内容は変数 yに代入される．

4. a[i]??〈n〉(y)は可算ブロードキャストされたメッセージ a[i]を受信するために使わ

れるアクションである．nと yの役割は a[i]?〈n〉(y)と同じである．

受信を表す ?と ??の違いは，「?はメッセージ a[i]を受信できる」ことに対し「??はメッ

セージ a[i]を受信しなければならない」ことである．??は受信希望者は受信しなけれ

ばならないというブロードキャストの本質を表している．CCBでは受信者数を 1に指

定したマルチキャストは CCSの通信方式に同じになるように定義されている．つまり，

1つのメッセージ送信に対して複数の受信者がいる場合は非決定的に 1つのプロセス

が受信できる通信方式である．

送信についても，マルチキャストを a!〈定数 〉，ブロードキャストを a!〈変数 〉とせ
ず，2種類の属性 !と !!を用意したのは，マルチキャストでも送信が起こるまでに定数

が代入されていれば，受信者数に変数を使うことができるからである．例えば，

a?〈1〉(x).b!〈x〉(message).0

のように，メッセージ aで受けとった数 xだけ，メッセージ bをマルチキャストする

ことが可能である．

以下，CCBの記述例を示し，その特徴を説明する．

例 4.3.1 (マルチキャスト ) メッセージ aを受信者数を 2に指定してマルチキャストす

るプロセス P
def
= a!〈2〉.P ′と，マルチキャストされたメッセージ aを受信するプロセス
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Q
def
= a?.Q′について，次の等式が成り立つ．

(P |Q)\{a} ∼ 0
(P |Q|Q)\{a} ∼ τ.(P ′|Q′|Q′)\{a}

(P |Q|Q|Q)\{a} ∼ τ.(P ′|Q′|Q′|Q)\{a}+ τ.(P ′|Q′|Q|Q′)\{a}+ τ.(P ′|Q|Q′|Q′)\{a}

この等式が示すように，メッセージ aの受信希望者数が指定数より小さい場合は通信

は起こらず，大きい場合は受信できないプロセスが存在する．どのプロセスが受信で

きないかは非決定的である．

例 4.3.2 (可算ブロードキャスト ) メッセージ aを可算ブロードキャストするプロセス

P
def
= a!!〈x〉.P ′(x)と，可算ブロードキャストされたメッセージ aを受信するプロセス

Q
def
= a??.Q′について，次の等式が成り立つ．

(P |Q)\{a} ∼ τ.(P ′(1)|Q′)\{a}
(P |Q|Q)\{a} ∼ τ.(P ′(2)|Q′|Q′)\{a}

(P |Q|Q|Q)\{a} ∼ τ.(P ′(3)|Q′|Q′|Q′)\{a}

この等式が示すように，受信者数に依存せず全ての受信希望者がメッセージを受信す

ることができている．また，通信後に変数 xには受信者数が代入されている．

例 4.3.3 (ポストフィクス)プロセス間の結合を実行時に変更するためにポストフィク

スを使うことができる．次の記述は，P1 からの情報 ‘No1’を Q1 へ，P2からの情報

‘No2’を Q2へ中継するプロセスM の例である．

P1
def
= id!(1).in[1]!(‘No1’).0

P2
def
= id!(2).in[2]!(‘No2’).0

M
def
= id?(i).in[i]?(x).out[i]!(x).M

Q1
def
= out[1]?(y).Q′

1(y)

Q2
def
= out[2]?(y).Q′

2(y)

Mは転送先を間違えないために先ず Piから IDを受けとり，変数 iにその IDを代入す

る．次に変数 xにメッセージ in[i]によって受けとった内容を代入し，メッセージ out[i]

によってQiに転送する．ポストフィクス [i]によって，次の等式にみられるように各々

の情報は確実に送り先に転送される．

(P1|P2|M |Q1|Q2)\{id, in, out} ∼ τ.τ.τ.(0|P2|M |Q′
1(‘No1’)|Q2)\{id, in, out}

+τ.τ.τ.(P1|0|M |Q1|Q′
2(‘No2’))\{id, in, out}
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例 4.3.4 (まとめ)「メッセージを可算ブロードキャストしたプロセスに，そのメッセー

ジを受信した全てのプロセスが自分のプロセス ID(P-ID)を返信する動作」を記述した

例を次に示す．

P1(id)
def
= a!!〈x〉(id).P ′

1(x, id, nil)

P ′
1(x, id, idlist)

def
= if x �= 0 then ack[id]?(cid).P ′

1(x− 1, id, cid :: idlist)
+if x = 0 then P ′′

1 (id, idlist)
...

Q1
def
= a??(pid).(getid?(id).ack[pid]!(id). · · · |Q1)

Q2
def
= b??(pid).(getid?(id).ack[pid]!(id). · · · |Q2)
...

ID(i)
def
= getid!(i).ID(i+ 1)

SY S
def
= (P1(1)|P1(2)|P2(3)| · · · |Q1|Q2|Q3| · · · |ID(0))\{a, b, · · ·}

ここで，if b then P は条件分岐を表しており，真偽式 bが真 (true)ならばエージェン

ト P のように振舞う．また，::はリストの結合演算子である．

P1はメッセージ aを用いて自分の P-ID idを可算ブロードキャストした後，P ′
1のよ

うに振舞う．P ′
1は変数として，aの受信者数 x，自分の P-ID id，aの受信者の P-IDを

保存するためのリスト変数 idlistをもっている．xが 0でなければ，メッセージ ackを

通して aの受信者の P-IDを cidに代入し，その P-IDを idlistに加え，xを 1減じて

P ′
1にもどる．xが 0であれば，aの全ての受信者から P-IDを受けとったことになるの

で，次の処理をする P ′′
1 になる．

Q1は aを受信すると，変数 pidに aの送信者の P-IDを代入して，自分の P-IDを

ID(i)から受けとり，aの送信者に自分の P-IDを ackにより返信する．それと同時に，

次の aを受信するために Q1を複製する．

この記述の特長は，メッセージ aに反応する Qnを追加した場合でも，既存の記述

を変更する必要がないことにある．また，P-IDを渡してポストフィクスを用いること

により，送信者に確実に返信することができる．

4.4 Core-CCBの定義

CCBではプロセス数は有限であり，扱うデータも離散的で有限であると仮定してい

る．これは現実の計算機環境には矛盾していない．実際の計算機ではプロセス数も有

79



限であり，扱える実数も有限である．

この節では CCBの基礎となる Core-CCBの構文と意味を形式的に定義する．CCB

では，アクション a[x]θ〈y〉(z)の x, y, zに見られるように変数が使われているが，Core-

CCBはそのような変数をもたないプロセス代数である．CCBの意味は Core-CCBを

基にして 4.6節で定義される．

4.4.1 構文

この小節では Core-CCBの構文を定義する．まず，名前の有限集合N = {a, b, c, · · ·}
が与えられていると仮定する．このとき，アクションの集合 Actは次ように与える．

Act = {aθn : a ∈ N , θ ∈ Θ, n ∈ I} ∪ {a!0, a!!0 : a ∈ N}

ここで，Iは正の整数の無限集合 {1, 2, · · ·}，Θはアクション属性の集合 {!, ?, !!, ??}で
ある．Θの要素は θ, φ, · · ·によって表される．アクションを表すためには変数 α, β, · · ·
を用いるが，アクションの名前や属性を考慮するときは aθn, bφm, · · ·の形を用いる．次
に Actの部分集合として集合 T を次のように与える．

T = {a!0 : a ∈ N}

この T の要素を内部アクションと呼び，内部アクションを表すために変数 τ, τ ′, τ1, · · ·
を用いる．また，名前の集合 N から N への関数をリネイミング関数と呼び，名前 a

を bに変更するリネイミング関数を (b/a)と記述する．

このとき，Core-CCBの構文を次のように定義する．

定義 4.4.1 Core-CCBのプロセス式 (E,F, · · ·で表す)の集合 Ecoreは次の式を含む最
小の集合である

X : プロセス変数 (X ∈ Xcore)
A : プロセス定数 (A ∈ Kcore)

0 : 無動作プロセス

α.E : プレフィクス (α ∈ Act)

E + F : 選択

E|F : 並行合成

E[f ] : リネイミング (f :リネイミング関数 )

E\L : 制限 (L ⊆ N )
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ここで，E, F はすでに Ecoreの要素であるとする．Xcoreと Kcoreは各々プロセス変数

とプロセス定数の集合であり，与えられているとする．

プロセス変数を含まないプロセス式をプロセス (P,Q,R, · · ·で表す)と呼び，プロセ
スの集合を Pcoreで表す．プロセス定数は定義式によって意味を与えられるプロセスで
あり，実際に全てのプロセス定数 Aについて，A def

= P の形の定義式があると仮定す

る (P ∈ Pcore)．さらに，P の中で Aは弱ガードされていると仮定する (CCSの弱ガー

ドの定義 2.4.5に同様である)．この仮定は各プロセスが受信を希望しているメッセージ

の名前を決定するために必要であり，CBS[43]でも同様の仮定が用いられている．

また，しばしば，P1+P2+ · · ·+Pnを表すために，
∑

i∈{1,···,n} Piの記法を用いる．特

に n = 0の場合，
∑

i∈∅ Piは 0を表す．

4.4.2 意味

まず，プロセス式から名前の部分集合への関数である監視関数 (monitor function)を

定義する．直観的には，mon(E)はプロセス式 Eが (可算ブロードキャストに対して)

現在受信可能なアクションの名前の集合である．

定義 4.4.2 各プロセス式について，監視関数mon : Ecore → 2N を次のように帰納的

に定義する．
mon(0) = ∅

mon(aθn.E) =



{a} (θ =??)

∅ (上記以外 )

mon(E + F ) = mon(E) ∪mon(F )
mon(E|F ) = mon(E) ∪mon(F )
mon(E[f ]) = {f(a) : a ∈ mon(E)}
mon(E\L) = mon(E)− L

mon(A) = mon(P ) (A
def
= P )

mon(X) = ∅

プロセス定数は弱ガードされているので，この関数monは計算可能である．

このとき，Core-CCBの意味を次のように与える．
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名前 仮定 � 結果

Act � α.E
α−→ E

Choice1 E
α−→ E′ � E + F

α−→ E′

Choice2 F
α−→ F ′ � E + F

α−→ F ′

Com1 E
aθn

−→ E ′, (θ ∈ {!, ?} or a /∈ mon(F )) � E|F aθn

−→ E ′|F
Com2 F

aθn

−→ F ′, (θ ∈ {!, ?} or a /∈ mon(E)) � E|F aθn

−→ E|F ′

Com3 E
aθm

−→ E′, F
aφn

−→ F ′, θ ∈ {!, !!}, φ = com(θ), m ≥ n � E|F aθ(m−n)

−→ E′|F ′

Com4 E
aφn

−→ E′, F
aθm

−→ F ′, θ ∈ {!, !!}, φ = com(θ), m ≥ n � E|F aθ(m−n)

−→ E′|F ′

Com5 E
aθm

−→ E′, F
aθn

−→ F ′, θ ∈ {?, ??} � E|F aθ(m+n)

−→ E ′|F ′

Ren E
aθn

−→ E′ � E[f ]
f(a)θn

−→ E′[f ]

Res1 E
aθn

−→ E′, a /∈ L � E\L aθn

−→ E′\L
Res2 E

aθ0−→ E′, θ ∈ {!, !!}, a ∈ L � E\L a!0−→ E′\L
Rec P

α−→ P ′, A
def
= P � A

α−→ P ′

図 4.3: プロセス式上のラベル付遷移の推論規則

定義 4.4.3 Core-CCBの意味は次のラベル付遷移システムによって与えられる．

(Ecore, Act,−→)

ここで，遷移の集合−→は図 4.3の推論規則を満たす最小の関係であり，comは次のよ

うに定義されるアクションの属性上の関数 (com : Θ→ Θ)である．

com(!) =?, com(?) =!, com(!!) =??, com(??) =!!

関数 comは各属性について，通信の対になる属性を返す関数である．

この定義のもとで次の命題が成り立つ．

命題 4.4.1 a ∈ mon(E) ⇐⇒ ある nと E′について E
a??n

−→ E ′

証明 (⇒) : a ∈ mon(E)とする．Eの構造に関する帰納法を用いて証明する．最も興

味深い E ≡ E1|E2の場合のみ示す．他の場合も同様である．a ∈ mon(E1|E2)を仮定

すると monの定義より a ∈ mon(E1) ∪mon(E2)である．よって，次の 3つの場合が

考えられる．
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1. a ∈ mon(E1)かつ a /∈ mon(E2)の場合：帰納法の仮定より，ある nと E ′
1につい

て E1
a??n

−→ E ′
1である．a /∈ mon(E2)であるので，Com1 より E1|E2

a??n

−→ E ′
1|E2

を導ける．

2. a /∈ mon(E1)かつ a ∈ mon(E2)の場合：上の場合と対称に Com2を用いる．

3. a ∈ mon(E1)かつ a ∈ mon(E2)の場合：帰納法の仮定より，ある n1, n2,E
′
1, E

′
2に

ついて E1
a??n1−→ E′

1かつ E2
a??n2−→ E ′

2である．Com5より E1|E2

a??(n1+n2)

−−−−→ E′
1|E ′

2を導

ける．

(⇐) : E a??n

−→ E′ならば a ∈ mon(E)を，この遷移を導いた規則の数に関する帰納法を用

いて証明する．上記の (⇒)の場合と同様に E ≡ E1|E2の場合のみ示す．E1|E2
a??n

−→ E ′

を導いた最後の規則について場合分けをする．

1. Com1による場合：ある E′
1について，E1

a??n

−→ E ′
1かつ a /∈ mon(E2)かつ E ′ ≡

E ′
1|E2を得る．帰納法の仮定より a ∈ mon(E1)である．よって，a ∈ mon(E1) ∪

mon(E2) = mon(E1|E2)を得る．

2. Com2による場合：Com1の場合と対称である．

3. Com3,4による場合：これらの推論規則によって得られる遷移上のアクションの

属性は !か !!のみであり，a??nを導くことはない．

4. Com5 による場合：ある E′
1 と E ′

2 について，E1
a??n1−→ E′

1 かつ E2
a??n2−→ E′

2 かつ

n1 + n2 = n かつ E ′ ≡ E ′
1|E ′

2 を得る．帰納法の仮定より a ∈ mon(E1) かつ

a ∈ mon(E2)である．よって，a ∈ mon(E1) ∪mon(E2) = mon(E1|E2)を得る．

つまり，推論規則 Com1,2 の条件 a /∈ mon(F ) は，可算ブロードキャストされたアク

ション aの受信を F が希望していないことを表している．

4.5 Core-CCBの等価性

Core-CCBに対しても，CCSと同様に観測的な合同関係が必要である．しかし，CCS

で定義された観測合同 (定義 2.4.11) =ccsが，次の例に示されるように Core-CCBでは
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合同関係にならないことが重要な問題である．

P1 =ccs P2, P1|Q �=ccs P2|Q

ここで，各プロセス P1, P2, Qは次のように定義されている．

P1
def
= a??1.τ.P1

P2
def
= a??1.P2

Q
def
= a!!0.out0!1.Q + a!!1.out1!1.Q

τは内部アクションであるので，P1と P2は観測合同である．しかし，その各々にQを

合成するとその結果は観測合同にならない．これは，P2は常に aを受信可能であるの

に対し，P1は τ によって受信できないときがあるためである．そこで，観測合同に最

も弱い条件を付加して観測的な Core-CCBの合同関係を定義する．

以下，まず，4.5.1小節では，観測等価≈に含まれ，かつ Core-CCBの並行合成演算

子 |によって保存される最大の関係として監視等価を定義する．次に，4.5.2小節では，
監視等価に含まれる最大の合同関係として監視合同を定義する．そして，4.5.3小節で

は，有限プロセスに対する監視合同の健全で完全な公理系を与える．

4.5.1 監視等価

まず，監視等価の定義のために必要な記法を準備する．Act∗を空列 εを含む有限ア

クション列の集合とする．t = α1 · · ·αk ∈ Act∗について，もし E
α1−→ · · · αk−→ E′なら

ば，E t−→ E ′と書く．特に，E ε−→ E ′ならば E ′ ≡ E である．また，アクション列 t

に含まれるアクションが全て内部アクション (t = τ1 · · · τk)のとき，E t−→ E ′ならば，

E =⇒ E ′と書く．このとき，次の状態遷移関係を定義する．

定義 4.5.1 t = α1 · · ·αk ∈ Act∗とする．もし，E =⇒ α1−→=⇒ · · · =⇒ αk−→=⇒ E ′ な

らば，E t
=⇒ E ′である．

次に，CCSの弱双模倣 (定義 2.4.9)に相当する Core-CCBの双模倣を定義する．

定義 4.5.2 プロセス上の二項関係 S が監視双模倣 (monitor bisimulation)であると

は，(P,Q) ∈ S ならば，任意の α ∈ Actと a ∈ N について，次の 4つの条件が成り立
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つことである．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′について，Q α̂

=⇒ Q′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．
(ii) Q

α−→ Q′ならば，ある P ′について，P α̂
=⇒ P ′ かつ (P ′, Q′) ∈ S を満たす．

(iii) a /∈ mon(P )ならば，ある Q′, Q′′について，

Q⇒ Q′ ⇒ Q′′かつ a /∈mon(Q′)かつ (P,Q′′) ∈ Sを満たす．
(iv) a /∈mon(Q)ならば，ある P ′, P ′′について，

P ⇒ P ′ ⇒ P ′′かつ a /∈ mon(P ′)かつ (P ′′, Q) ∈ S を満たす．

ここで，t̂はアクション列 tから内部アクションを全て除いたアクション列である．

監視双模倣は弱双模倣に条件 (iii)(iv)を追加して得られている．この監視双模倣を用

いて監視等価を定義する．

定義 4.5.3 もしある監視双模倣 Sにおいて (P,Q) ∈ Sならば，プロセス P と Qは

監視等価 (monitor equivalence)であるといい，P ≈m Qと書く．

次の命題 4.5.1と命題 4.5.2に示されるように，監視等価は CCSの観測等価≈に含ま
れ，かつ Core-CCBの並行合成演算子 |によって保存される最大の関係である．

命題 4.5.1 P1 ≈m P2ならば，任意の Qについて P1|Q ≈m P2|Qである．

証明 次の集合 Sが監視双模倣であることを示す．

S = {(P1|Q,P2|Q) : P1 ≈m P2}

(P1|Q,P2|Q) ∈ Sとする．すなわち，P1 ≈m P2である．

(i) P1|Q aθn

−→ P ′とする．この遷移を導く最後の規則について場合分けする．

1. Com1 による場合：ある P ′
1 について，P1

aθn

−→ P ′
1 かつ (θ ∈ {!, ?} または a /∈

mon(Q))かつ P ′ ≡ P ′
1|Qを得る．仮定P1 ≈m P2より，あるP ′

2について，P2
âθn

=⇒
P ′

2かつ P ′
1 ≈m P ′

2を得る．この遷移にCom1を 0回以上適用して，P2|Q âθn

=⇒ P ′
2|Q

を導く．また，P ′
1 ≈m P ′

2であるので，(P
′
1|Q, P ′

2|Q) ∈ Sを得る．

2. Com2 による場合：ある Q′ について，Q aθn

−→ Q′ かつ (θ ∈ {!, ?} または a /∈
mon(P1))かつ P ′ ≡ P1|Q′を得る．次の 2つの場合に分けて証明する．
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• θ ∈ {!, ?}の場合：Com2より P2|Q aθn

−→ P2|Q′を導く．また，P1 ≈m P2で

あるので，(P1|Q′, P2|Q′) ∈ Sを得る．

• a /∈ mon(P1)の場合：仮定 P1 ≈m P2より，ある P ′
2と P ′′

2 について，P2 ⇒
P ′

2 ⇒ P ′′
2 かつ a /∈ mon(P ′

2)かつ P1 ≈m P ′′
2 である．これらの遷移に Com1

を 0回以上，Com2を 1回適用して P2|Q⇒ P ′
2|Q

aθn

−→ P ′
2|Q′ ⇒ P ′′

2 |Q′を導

く．また，P1 ≈m P ′′
2 であるので，(P1|Q′, P ′′

2 |Q′) ∈ Sを得る．

3. Com3による場合：あるφ, n1, n2, P
′
1, Q

′について，P1
aθn1−→ P ′

1かつQ
aφn2−→ Q′かつ

θ ∈ {!, !!}かつ φ = com(θ)かつ n1 ≥ n2かつ n = n1−n2かつ P ′ ≡ P ′
1|Q′を得る．

仮定P1 ≈m P2より，あるP ′
2について，P2

âθn1
=⇒ P ′

2かつ P ′
1 ≈m P ′

2を得る．この遷

移とQ
aφn2−→ Q′にCom1を 0回以上，Com3を 1回適用して，P2|Q

̂aθ(n1−n2)

=⇒ P ′
2|Q′

を導く．また，P ′
1 ≈m P ′

2であるので，(P
′
1|Q′, P ′

2|Q′) ∈ Sを得る．

4. Com4による場合：Com3の場合に同様である．

5. Com5による場合：ある n1, n2, P
′
1, Q

′ について，P1
aθn1−→ P ′

1かつ Q
aθn2−→ Q′か

つ θ ∈ {?, ??}かつ n = n1 + n2かつ P ′ ≡ P ′
1|Q′ を得る．仮定 P1 ≈m P2 より，

ある P ′
2について，P2

âθn1
=⇒ P ′

2かつ P ′
1 ≈m P ′

2 を得る．この遷移と Q
aθn2−→ Q′ に

Com1を 0回以上，Com5を 1回適用して，P2|Q
̂aθ(n1+n2)

=⇒ P ′
2|Q′を導く．また，

P ′
1 ≈m P ′

2であるので，(P
′
1|Q′, P ′

2|Q′) ∈ Sを得る．

(iii) a /∈ mon(P1|Q) = mon(P1) ∪ mon(Q) とする．すなわち，a /∈ mon(P1) かつ

a /∈ mon(Q)である．仮定 P1 ≈m P2 より，ある P ′
2と P ′′

2 について，P2 ⇒ P ′
2 ⇒ P ′′

2

かつ a /∈ mon(P ′
2)かつ P1 ≈m P ′′

2 である．この遷移に Com1 を 0 回以上適用して，

P2|Q⇒ P ′
2|Q ⇒ P ′′

2 |Qを導く．このとき，a /∈ mon(P ′
2) ∪mon(Q) = mon(P ′

2|Q)であ
る．また，P1 ≈m P ′′

2 であるので，(P1|Q, P ′′
2 |Q) ∈ Sを得る．

(ii)と (iv)の場合については，各々(i)と (iii)の場合に対称である．

命題 4.5.2 L(P1) ∪ L(P2) �= N とする．任意の Q について P1|Q ≈ P2|Q ならば，
P1 ≈m P2である．ここで，L(P)は P に現れる全てのアクションの名前の集合である．

証明 次の集合 Sが監視双模倣であることを示す．

S = {(P1, P2) : P1|T ≈ P2|T,L(P1) ∪ L(P2) �= N}
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ここで，Tは次のように定義されるプロセス定数である．

T
def
=

∑
a∈N a??1.a??1.T

(P1, P2) ∈ Sとする．すなわち，P1|T ≈ P2|Tかつ L(P1) ∪ L(P2) �= N である．

(i) P1
aθn

−→ P ′ とする．仮定 L(P1) ∪ L(P2) �= N より，b /∈ L(P1) ∪ L(P2) かつ

b ∈ N のような bが存在する．b ∈ N であるので，T b??1

−→ b??1Tを導ける．さら

に，b /∈ mon(P1) ⊆ L(P1)であるので，Com2より，P1|T b??1−→ P1|(b??1.T)を導
く．すなわち，P1|T ≈ P2|Tであるので，ある R1について，P2|T b??1

=⇒ R1かつ

P1|(b??1.T) ≈ R1を得る．ここで，b /∈ L(P2)であるので P2は b??1を実行できず，

Tは内部アクションを実行できないので (∗)，ある P21について，P2 ⇒ P21かつ

R1 ≡ P21|(b??1.T)を得る．

次に，P1
aθn

−→ P ′
1かつ a /∈mon(b??1.T)であるので，Com1よりP1|(b??1.T) aθn

−→
P ′

1|(b??1.T) を導ける．すなわち，P1|(b??1.T) ≈ R1 ≡ P21|(b??1.T)であるので，
ある R2 について，P21|(b??1.T) âθn

=⇒ R2 かつ P ′
1|(b??1.T) ≈ R2 を得る．ここ

で，(b??1.T)は aθn も内部アクションも実行できないので，ある P22 について，

P21
âθn

=⇒ P22かつ R2 ≡ P22|(b??1.T)を得る．

さらに，b??1.T b??1−→ Tかつ b /∈ mon(P ′
1) ⊆ L(P ′

1) ⊆ L(P1)であるので，Com2

より，P ′
1|(b??1.T)

b??1−→ P ′
1|Tを導く．すなわち，P ′

1|(b??1.T) ≈ R2 ≡ P22|(b??1.T)
であるので，ある R3について，P22|(b??1.T) b??1

=⇒ R3かつ P ′
1|T ≈ R3を得る．上

記の (∗)と同じ理由で，ある P ′
2について，P22 ⇒ P ′

2かつ R3 ≡ P ′
2|Tを得る．

よって，P2 ⇒ P21
âθn

=⇒ P22 ⇒ P ′
2より P2

âθn

=⇒ P ′
2である．また，P

′
1|T ≈ P ′

2|T
かつ L(P ′

1) ⊆ L(P1)かつ L(P ′
2) ⊆ L(P2)であるので，(P ′

1, P
′
2) ∈ Sを得る．

(ii) 上記の (i)の場合に対称である．

(iii) a /∈ mon(P1)とする．Tの定義より，T
a??1−→ a??1−→ Tである．a /∈ mon(P1)である

ので，Com2 より P1|T a??1−→ a??1−→ P1|Tを導ける．すなわち，仮定 P1|T ≈ P2|T
より，ある R′について，P2|T a??1

=⇒ a??1
=⇒ R′かつ P1|T ≈ R′を得る．ここで，(1)

a ∈ mon(T) (すなわち，Com1は不可能)，(2) アクション属性が ?? (すなわち，

Com3,4は不可能)，(3) 受信者数が 1 (すなわち，Com5は不可能)であることよ

り，遷移 P2|T a??1
=⇒ a??1

=⇒ R′における a??1による遷移を導く規則はCom2のみであ
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る．また，Tは内部アクションを実行できないので，ある P ′
2, P

′′
2 , P

′′′
2 について，

P2|T =⇒ P ′
2|T

a??1−→ P ′
2|(a??1.T) =⇒ P ′′

2 |(a??1.T)
a??1−→ P ′

2|T =⇒ P ′′′
2 |T ≡ R′であ

る．すなわち，Com1とCom2よりP2 =⇒ P ′
2 =⇒ P ′′

2 =⇒ P ′′′
2 かつ a /∈ mon(P ′

2)

かつ a /∈ mon(P ′′
2 ) を得る．また，P1|T ≈ R′ ≡ P ′′′

2 |Tかつ L(P ′′′
2 ) ⊆ L(P2)であ

るので，(P1, P
′′′
2 ) ∈ Sを得る．

(iv) 上記の (ii)の場合に対称である．

以上のことから，P1|T ≈ P2|Tならば，P1 ≈m P2である．すなわち，任意のQについ

て P1|Q ≈ P2|Qならば，P1|T ≈ P2|Tであり，P1 ≈m P2を得る．

次に，CCSの場合 (定義 2.4.3)と同様に，監視双模倣の定義を弱めて，監視等価な

組を除く監視双模倣を定義する．

定義 4.5.4 プロセス上の二項関係Sが監視等価な組を除く監視双模倣 (monitor bisim-
ulation up to monior equivalence)であるとは，PSQならば，任意の α ∈ Actと a ∈ N
について，次の 4つの条件が成り立つことである．

(i) P
α
=⇒ P ′ならば，ある Q′について，Q α̂

=⇒ Q′かつ P ′ ≈m S ≈m Q′を満たす．

(ii) Q
α
=⇒ Q′ならば，ある P ′について，P α̂

=⇒ P ′かつ P ′ ≈m S ≈m Q′を満たす．

(iii) P ⇒ P ′ ⇒ P ′′かつ a /∈ mon(P ′)ならば，ある Q′, Q′′について，

Q⇒ Q′ ⇒ Q′′, a /∈ mon(Q′), P ′′ ≈m S ≈m Q′′を満たす．

(iv) Q⇒ Q′ ⇒ Q′′かつ a /∈ mon(Q′)ならば，ある P ′, P ′′について，

P ⇒ P ′ ⇒ P ′′, a /∈ mon(P ′), P ′′ ≈m S ≈m Q′′を満たす．

ここで，PSQは (P,Q) ∈ Sを表し，P ′ ≈m S ≈m Q′は，P ′ ≈m P ′′かつ P ′′SQ′′かつ

Q′′ ≈m Q′ となる P ′′と Q′′が存在することを表している．

次の命題は，監視等価を証明するために，監視双模倣の代わりに上記の監視等価な

組を除く監視双模倣をみつければ十分であることを示している．

命題 4.5.3 もし Sが監視等価な組を除く監視双模倣であるならば，S ⊆ ≈mである．

証明 まず，≈m S ≈mが監視双模倣であることを示す．P ≈m S ≈m Qとする．すな

わち，ある P1と Q1について，P ≈m P1かつ P1SQ1かつ Q1 ≈m Qである．
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(i) P
α−→ P ′とする．仮定P ≈m P1より，あるP ′

1について，P1
α̂
=⇒ P ′

1かつP ′ ≈m P ′
1

を得る．次の場合について証明する．

• α ∈ T (内部アクション) の場合：もし P1 ≡ P ′
1 ならば，Q

α̂
=⇒ Q かつ

P ′ ≈m P ′
1 ≡ P1SQ1 ≈m Q ≡ Q′ を得る．それ以外 (P1 �≡ P ′

1) では，あ

る τ ∈ T について，P1
τ
=⇒ P ′

1であるので，仮定 P1SQ1より，ある Q′
1で

Q1
ε
=⇒ Q′

1かつ P ′
1 ≈m S ≈m Q′

1を得る．さらに Q1 ≈m Qであるので，あ

るQ′について，Q ε
=⇒ Q′かつQ′

1 ≈m Q′を得られる．すなわち，Q α̂
=⇒ Q′

かつ P ′ ≈m P ′
1 ≈m S ≈m Q′

1 ≈m Q′である．

• α /∈ T の場合：P1
α
=⇒ P ′

1であるので，仮定 P1SQ1より，あるQ′
1について，

Q1
α
=⇒ Q′

1かつ P ′
1 ≈m S ≈m Q′

1を得る．さらに Q1 ≈m Qであるので，あ

るQ′について，Q α
=⇒ Q′かつQ′

1 ≈m Q′を得られる．すなわち，Q α̂
=⇒ Q′

かつ P ′ ≈m P ′
1 ≈m S ≈m Q′

1 ≈m Q′である．

(iii) a /∈ mon(P )とする．仮定P ≈m P1より，あるP ′
1と P ′′

1 について，P1 ⇒ P ′
1 ⇒ P ′′

1

かつ a /∈ mon(P ′
1)かつ P ≈m P ′′

1 を得る．このとき，P1SQ1であるので，ある

Q′
1 と Q′′

1 について，Q1 ⇒ Q′
1 ⇒ Q′′

1 かつ a /∈ mon(Q′
1)かつ P ′′

1 ≈m S ≈m Q′′
1

を得ることができる．さらに Q1 ≈m Q であるので，ある Q′ と Q′′ について，

Q ⇒ Q′ ⇒ Q′′ かつ a /∈ mon(Q′) かつ Q′′
1 ≈m Q′′ も得る．すなわち，P ≈m

P ′′
1 ≈m S ≈m Q′′

1 ≈m Q′′である．

(ii)と (iv)の場合については各々(i)と (iii)に対称である．すなわち，≈m S ≈mは監

視双模倣である．ここで，≈mは最大の監視双模倣であるので，≈m S ≈m⊆ ≈mであ

る．よって，次の関係を得る．

S = ≡ S ≡ ⊆ ≈m S ≈m ⊆ ≈m

定義 4.5.2と定義 4.5.4を比較すると，遷移の後に対する要求は P ′SQ′ から P ′ ≈m

S ≈m Q′に弱められているため，Sに含まれる組を減らすことができる．しかし，(i)
の仮定が P

α−→ P ′から P
α
=⇒ P ′に，(iii)の仮定が a /∈ mon(P )から P ⇒ P ′ ⇒ P ′′

かつ a /∈ mon(P ′)に弱められているため，より多くの場合について条件 (i), · · · , (iv)が
成り立つかを調べなければならない．そこで，この仮定が定義 4.5.2の仮定と同じにな

るように，条件 P ′ ≈m S ≈m Q′を少し強めて，次の命題を与える．
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命題 4.5.4 集合 Sは，PSQならば任意の α ∈ Actと a ∈ N について次の条件を満た
すとする．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′について，Q α̂

=⇒ Q′かつ P ′ ∼ S ≈m Q′を満たす．

(ii) Q
α−→ Q′ならば，ある P ′について，P α̂

=⇒ P ′かつ P ′ ≈m S ∼ Q′を満たす．

(iii) a /∈ mon(P )ならば，ある Q′, Q′′について，

Q⇒ Q′ ⇒ Q′′, a /∈mon(Q′), P ≈m S ≈m Q′′を満たす．

(iv) a /∈ mon(Q)ならば，ある P ′, P ′′について，

P ⇒ P ′ ⇒ P ′′, a /∈ mon(P ′), P ′′ ≈m S ≈m Qを満たす．

このとき，Sは監視等価な組を除く監視双模倣である．ここで，∼は強等価である．

証明 PSQとし，定義 4.5.4の (i), · · · , (iv)を示す．

(i) まず，P =⇒ P ′ならば，あるQ′について，Q =⇒ Q′かつ P ′ ∼ S ≈m Q′である

(∗)ことを，=⇒の長さに関する帰納法を用いて示す．

• 長さ 0ならば，P ≡ P ′であるので，Q =⇒ Qかつ P ∼ S ≈m Qである．

• P
τ−→ P1 =⇒ P ′ とする．PSQかつ P

τ−→ P1であるので，ある Q1につ

いて，Q =⇒ Q1かつ P1 ∼ S ≈m Q1である．すなわち，ある P2と Q2で

P1 ∼ P2かつ P2SQ2かつQ2 ≈m Q1である．P1 ∼ P2かつ P1 =⇒ P ′である

ので，あるP ′
2について，P2 =⇒ P ′

2かつ P ′ ∼ P ′
2を得る．ここで，P2SQ2か

つ P2 =⇒ P ′
2であるので，帰納法の仮定より，あるQ′

2について，Q2 =⇒ Q′
2

かつ P ′
2 ∼ S ≈m Q′

2を得る．さらに，Q2 ≈m Q1かつ Q2 =⇒ Q′
2であるの

で，ある Q′について，Q1 =⇒ Q′かつ Q′
2 ≈m Q′を得る．以上をまとめて，

Q =⇒ Q1 =⇒ Q′かつ P ′ ∼ P ′
2 ∼ S ≈m Q′

2 ≈m Q′である．

• よって，(∗)が成り立つ．

次に P
α
=⇒ P ′として，ある Q′について，Q α̂

=⇒ Q′かつ P ′ ∼ S ≈m Q′を示す．

遷移 P
α
=⇒ P ′ より，ある P1と P ′

1について，P =⇒ P1
α−→ P ′

1 =⇒ P ′である．

上記の (∗)より，あるQ1について，Q =⇒ Q1かつ P1 ∼ S ≈m Q1を得る．この

とき，P1
α−→ P ′

1であるので，あるQ′
1について，Q1

α̂
=⇒ Q′

1かつ P ′
1 ∼ S ≈m Q′

1

を得ることができる．さらに，P ′
1 =⇒ P ′についても (∗)より，あるQ′について，

Q′
1 =⇒ Q′かつ P ′ ∼ S ≈m Q′を得られる．以上をまとめると，∼⊆≈mであるの

で，Q α̂
=⇒ Q′かつ P ′ ≈m S ≈m Q′を得る．
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(iii) P ⇒ P ′ ⇒ P ′′ かつ a /∈ mon(P ′) とする．PSQ であるので，ある Q0 につ

いて，Q ⇒ Q0 かつ P ′ ∼ S ≈m Q0 を得る．すなわち，ある P1 と Q1 につ

いて，P ′ ∼ P1 かつ P1SQ1 かつ Q1 ≈m Q0 である．ここで，P ′ ∼ P1 かつ

a /∈ mon(P ′)より a /∈ P1を得る．また，P1SQ1であるので，あるQ′
1と Q′′

1につ

いて，Q1 ⇒ Q′
1 ⇒ Q′′

1かつ a /∈ mon(Q′
1)かつ P1 ≈m S ≈m Q′′

1を得る．さらに，

P ′ ∼ P1であるので，ある P ′
1について，P1 ⇒ P ′

1かつ P ′′ ∼ P ′
1を得る．ここで，

P1 ≈m S ≈m Q′′
1と P1 ⇒ P ′

1から，(∗)より，あるQ′′′
1 について，Q

′′
1 ⇒ Q′′′

1 かつ

P ′
1 ≈m S ≈m Q′′′

1 を示すことができる．最後に，Q1 ≈m Q0かつ Q1 ⇒ Q′
1 ⇒ Q′′′

1

かつ a /∈ mon(Q′
1) であるので，ある Q′ と Q′′について，Q0 ⇒ Q′ ⇒ Q′′かつ

a /∈ mon(Q′)かつ Q′′′
1 ≈m Q′′を得る．以上をまとめて，Q⇒ Q0 ⇒ Q′ ⇒ Q′′か

つ P ′′ ∼ P ′
1 ≈m S ≈m Q′′′

1 ≈m Q′′である．

以上，監視等価の証明に，命題 4.5.3や命題 4.5.4を利用することができる．例えば，

後の命題 4.5.8の証明には命題 4.5.4を用い，命題 4.5.9の証明には命題 4.5.3を用いる．

4.5.2 監視合同

監視等価は同値関係であるが，選択演算子+によって保存されないため合同関係で

はない．そこで，監視等価に最も弱い条件を付加して合同関係を定義する．まず無数に

存在する内部イベントの違いを無視するため，アクション上の同値関係 .
=を導入する．

定義 4.5.5 アクション等価 .
= は

.
= = {(τ, τ ′) : τ, τ ′ ∈ T } ∪ {(α, α) : α ∈ Act}

のように定義されるアクション上の関係である．

このとき，監視合同を次のように定義する．

定義 4.5.6 もし，任意の α ∈ Actについて，次の 3つの条件を満たすならば，P と

Qは監視合同 (monitor congruence)であるといい，P =m Qと書く．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′と α′について，Q α′

=⇒ Q′, P ′ ≈m Q′, α
.
= α′を満たす．

(ii) Q
α−→ Q′ならば，ある Q′と α′について，P α′

=⇒ P ′, P ′ ≈m Q′, α
.
= α′を満たす．

(iii)mon(P ) = mon(Q)
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監視合同と監視等価との違いは， α̂
=⇒ではなく α′

=⇒が要求されていることである．た
だし，この要求は最初の遷移に対してのみであり，それ以降は監視等価 (P ′ ≈m Q′)が

要求される．また，監視双模倣の条件 (iii)と (iv)が mon(P ) = mon(Q)に強められ

ている．監視合同は次の命題 4.5.5と命題 4.5.6に示されるとおり，監視等価に含まれ，

かつ選択演算子によって保存される最大の関係である．

命題 4.5.5 P1 =m P2ならば，任意の Qについて P1 +Q =m P2 +Qである．

証明 P1 =m P2とする．定義 4.5.6 の条件 (i), (ii), (iii)が満たされることを示す．

(i) P1 +Q
α−→ P ′

1とする．この遷移は Choice1か Choice2によって導かれる．

• Choice1による場合：P1
α−→ P ′

1である．P1 =m P2であるので，ある P ′
2と

α′について，P2
α′
=⇒ P ′

2かつ P ′
1 ≈m P ′

2かつ α
.
= α′である．遷移 P2

α′
=⇒ P ′

2

の長さは必ず 1以上であるので，Choice1により P2 +Q
α′
=⇒ P ′

2を導ける．

• Choice2による場合：Q
α−→ P ′

1である．すなわち，Choice2により P2 +

Q
α−→ P ′

1を得る．このとき，P2 + Q
α
=⇒ P ′

1かつ P ′
1 ≈m P ′

1かつ α
.
= α で

ある．

(ii) 上記の (i)と対称である．

(iii) 仮定 P1 =m P2 より，mon(P1) = mon(P2)である．すなわち，mon(P1 + Q) =

mon(P1) ∪mon(Q) = mon(P2) ∪mon(Q) = mon(P2 +Q)を得る．

命題 4.5.6 L(P1)∪L(P2) �= N とする．任意のQについて P1+Q ≈m P2+Qならば，

P1 =m P2である．ここで，L(P )は P に現れる全てのアクションの名前の集合である．

すなわち，P1と P2は全ての名前を使い尽くしていないことを仮定している．

証明 L(P1) ∪ L(P2) �= N であるので，b /∈ L(P1) ∪ L(P2)のようなある bについて，

B ≡ b??1.0とする．このとき，仮定より P1 +B ≈m P2 +Bである．

(i) P1
aθn

−→ P ′
1とする．Choice1によりP1+B

aθn

−→ P ′
1を導ける．仮定P1+B ≈m P2+B

より，ある P ′
2について，P2 +B

âθn

=⇒ P ′
2かつ P ′

1 ≈m P ′
2を得る．
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• aθn /∈ T の場合 (âθn = aθn)：B ≡ b??1.0は内部アクションを実行できない．

また，a ∈ L(P1)かつ b /∈ L(P1)であるので，Bは aθnも実行できない．す

なわち，P2+B
aθn

=⇒ P ′
2は P2によってのみ導かれる．よって，P2

aθn

=⇒ P ′
2か

つ P ′
1 ≈m P ′

2を得る．

• aθn ∈ T の場合 (âθn = ε)：今，P ′
2 ≡ P2+Bと仮定する．このとき，B ≡ b??1.0

は b??1 を実行できるので，P ′
2 ≡ P2 + B も b??1 を実行できる．さらに，

P ′
1 ≈m P ′

2であるので，P
′
1もいつかは b??1を実行できなければならない．しか

し，b /∈ L(P ′
1) ⊆ L(P1)であるので，これは矛盾する．すなわち，P ′

2 �≡ P2+B

であるので，ある τ について，P2 + B
τ
=⇒ P ′

2である．B は内部アクショ

ンを実行できないので，P2 + B
τ
=⇒ P ′

2 は P2により導かれる．すなわち，

P2
τ
=⇒ P ′

2かつ P ′
1 ≈m P ′

2を得る．ここで，aθ
n, τ ∈ T より，aθn .

= τである．

(ii) 上記の (i)の場合に対称である．

(iii) a /∈ mon(P1)とする．

• a = bの場合：仮定より，b /∈ L(P2)である．

• a �= bの場合：a /∈ mon(P1)∪ {b} = mon(P1) ∪mon(b??1.0) = mon(P1+B)

である．すなわち，仮定 P1 +B ≈m P2 +Bより，ある P ′
2と P ′′

2 について，

P2 +B ⇒ P ′
2 ⇒ P ′′

2 かつ a /∈mon(P ′
2)かつ P1 +B ≈m P ′′

2 を得る．

今，ある τについて，P2+B
τ
=⇒ P ′

2 ⇒ P ′′
2 であると仮定する．Bは内部ア

クションをもたないので，Choice1より，P2
τ
=⇒ P ′′

2 を得る．ここで，P1+B

は b??1を実行できるため，P1 + B ≈m P ′′
2 により，P

′′
2 もいつかは b??1を実

行できなければならない．しかし，これは b /∈ L(P ′′
2 ) ⊆ L(P2)に矛盾する．

すなわち，P2 + B ≡ P ′
2であり，a /∈ mon(P ′

2) = mon(P2 + B) ⊇ mon(P2)

を得る．

よって，mon(P2) ⊆ mon(P1)である．同様に mon(P1) ⊆ mon(P2)も証明でき，

mon(P1) = mon(P2)を得る．

今までプロセス上に監視合同を定義してきたが，CCSのときと同様に，プロセス変

数を含むプロセス式上に拡張する．
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定義 4.5.7 プロセス式 Eと F は高々変数Xi (i ∈ I)を含むとする．このとき，任意

のプロセス Pi (i ∈ I)について，E{Pi/Xi}i∈I =m F{Pi/Xi}i∈I ならば，E =m F であ

る．ここで，E{Pi/Xi}i∈I は，各 i ∈ Iについて，Eに含まれる全ての変数Xiへプロ

セス Piを代入して得られるプロセスである．

次の命題 4.5.7と命題 4.5.8に示すように，観測合同は全ての演算子と再帰定義によっ

て保存される．すなわち合同関係である．

命題 4.5.7 E1 =m E2とする．このとき次の等式が成り立つ．

(1) α.E1 =m α.E2

(2) E1 + F =m E2 + F

(3) E1|F =m E2|F
(4) E1\L =m E2\L
(5) E1[f ] =m E2[f ]

証明 簡単のため Eと F は高々変数X を含むとし，P ∈ Pcoreとする．

(1) (i) (α.E1){P/X} α′
−→ P ′

1とする．Actより α = α′かつ P ′
1 ≡ E1{P/X}を得る．

一方，Actより (α.E2){P/X} α′
−→ E2{P/X}を導く．ここで，E1 =m E2より，

E1{P/X} =m E2{P/X}である．

(iii) 明らかに，mon((α.E1){P/X}) = mon((α.E2){P/X})である．

(2) (E1 + F ){P/X} ≡ E1{P/X} + F{P/X}である．E1{P/X} =m E2{P/X}で
あるので，命題 4.5.5より，E1{P/X} + F{P/X} =m E2{P/X} + F{P/X} ≡
(E2 + F ){P/X}を得る．

(3) (i) (E1|F ){P/X} ≡ E1{P/X}|F{P/X} aθn

−→ P ′ とする．この遷移を導いた最後

の規則について場合分けする．

1. Com1による場合：あるP ′
1について，E1{P/X} aθn

−→ P ′
1かつ (θ ∈ {!, ?}また

は a /∈ mon(F{P/X}))かつ P ′ ≡ P ′
1|F{P/X}を得る．仮定 E1{P/X} =m

E2{P/X}より，ある P ′
2と a′ について，E2{P/X} a′θn

=⇒ P ′
2かつ P ′

1 ≈m P ′
2

かつ aθn
.
= a′θnを得る．ここで，θ �=!ならば必ず a′ = a /∈ mon(F{P/X}))

である．すなわち，この遷移 E2{P/X} a′θn

=⇒ P ′
2 に Com1を 1回以上適用し
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て，E2{P/X}|F{P/X} a′θn

=⇒ P ′
2|F{P/X}を導く．ここで，P ′

1 ≈m P ′
2であ

るので，命題 4.5.1より P ′ ≡ P ′
1|F{P/X} ≈m P ′

2|F{P/X}を得る．

2. Com2による場合：あるQ′について，F{P/X} aθn

−→ Q′かつ (θ ∈ {!, ?}また
は a /∈ mon(E1{P/X}))かつ P ′ ≡ E1{P/X}|Q′を得る．仮定E1{P/X} =m

E2{P/X}より，mon(E1{P/X}) = mon(E2{P/X})であるので，(θ ∈ {!, ?}
または a /∈ mon(E2{P/X})) である．遷移 F{P/X} aθn

−→ Q′ に Com2

を 1 回適用して，E2{P/X}|F{P/X} aθn

−→ E2{P/X}|Q′ を導く．ここで，

E1{P/X} =m E2{P/X}であるので，命題 4.5.1より P ′ ≡ E1{P/X}|Q′ ≈m

E2{P/X}|Q′を得る．

3. Com3 による場合：ある n1, n2, φ, P
′
1, Q

′ について，E1{P/X} aθn1−→ P ′
1

かつ F{P/X} aφn2−→ Q′ かつ θ ∈ {!, !!}かつ φ = com(θ)かつ n1 ≥ n2 かつ

n = n1−n2かつP ′ ≡ P ′
1|Q′を得る．ここで，n1 ≥ n2 ≥ 1であるので，aθn1は

内部アクションではない．すなわち，仮定E1{P/X} =m E2{P/X}より，あ
るP ′

2について，E2{P/X} aθn1
=⇒ P ′

2かつ P ′
1 ≈m P ′

2を得る．この遷移にCom1

を 0回以上，Com3を 1回適用して，E2{P/X}|F{P/X} aθ(n1−n2)

=⇒ P ′
2|Q′を

導く．また，P ′
1 ≈m P ′

2であるので，命題 4.5.1より P ′
1|Q′ ≈m P ′

2|Q′を得る．

4. Com4による場合：Com3の場合に同様である．

5. Com5 による場合：ある n1, n2, P
′
1, Q

′ について，E1{P/X} aθn1−→ P ′
1 かつ

Q
aθn2−→ Q′ かつ θ ∈ {?, ??}かつ n = n1 + n2かつ P ′ ≡ P ′

1|Q′ を得る．ここ

で，θ ∈ {?, ??}であるので，aθn1は内部アクションではない．すなわち，仮

定E1{P/X} =m E2{P/X}より，ある P ′
2について，E2{P/X} aθn1

=⇒ P ′
2かつ

P ′
1 ≈m P ′

2を得る．この遷移に Com1を 0回以上，Com5を 1回適用して，

E2{P/X}|F{P/X} aθ(n1+n2)

=⇒ P ′
2|Q′を導く．また，P ′

1 ≈m P ′
2であるので，命

題 4.5.1より P ′
1|Q′ ≈m P ′

2|Q′を得る．

(iii)仮定E1{P/X} =m E2{P/X}より，mon(E1{P/X}) = mon(E2{P/X})であ
る．すなわち，mon(E1{P/X}|F{P/X}) = mon(E1{P/X})∪mon(F{P/X}) =
mon(E2{P/X}) ∪mon(F{P/X}) = mon(E2{P/X}|F{P/X})を得る．

(4)と (5)については (3)と同様に証明できる．
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命題 4.5.8 プロセス式 Ei, Fi (i ∈ I)は高々変数Xj (j ∈ I)を含むとする．このとき，

各 i ∈ I について，Ai
def
= Ei{Aj/Xj}j∈I かつ Bi

def
= Fi{Bj/Xj}j∈I かつ Ei =m Fiなら

ば，各 i ∈ Iについて，Ai =m Biである．

証明 簡単のため Eと F は高々変数Xを含むとし，A def
= E{A/X}かつB

def
= F{B/X}

かつ E =m F ならば，A =m Bを示す．このためには，命題 4.5.4より，次の集合 Sが，

S = {(G{A/X}, G{B/X}) : Gは高々変数X を含む }

次の条件を満たすことを示せば十分である．

(1) a ∈ mon(G{A/X})ならば，a ∈ mon(G{B/X})である．

(2) もし G{A/X} aθn

−→ P ′ ならば，ある Q′ と a′ について，G{B/X} a′θn

=⇒ Q′ かつ

P ′S ≈m Q′かつ aθn
.
= a′θnである．

まず，(1)を a ∈ mon(G{A/X})を導いた G{A/X}の構造に関する帰納法を用いて証
明する．

1. G ≡ X の場合：G{A/X} ≡ X{A/X} ≡ Aより，a ∈ mon(A)である．ここで，

A
def
= E{A/X}であるので，a ∈ mon(E{A/X})である．すなわち，帰納法の仮

定より a ∈ mon(E{B/X})を得る．さらに，E{B/X} =m F{B/X}であるの
で，a ∈ mon(F{B/X})を得る．ここで，B def

= F{B/X}より，a ∈ mon(B) =

mon(G{B/X})を得る．

2. G ≡ Cの場合：すなわち，a ∈ G{A/X} ≡ C{A/X} ≡ C ≡ C{B/X} ≡ G{B/X}
である．

3. G ≡ α.G′の場合：a ∈ mon(G{A/X}) = mon(α.G′{A/X}) = mon(α.G′{B/X}) =
mon(G{B/X})である．

4. G ≡ G1+G2の場合：a ∈ mon((G1+G2){A/X}) = mon(G1{A/X}+G2{A/X}) =
mon(G1{A/X})∪mon(G2{A/X})であるので，a ∈ mon(G1{A/X})または a ∈
mon(G2{A/X}) である．帰納法の仮定より a ∈ mon(G1{B/X}) または a ∈
mon(G2{B/X})である．すなわち，a ∈ mon(G1{B/X}) ∪ mon(G2{B/X}) =
mon(G{B/X})である．
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上記以外のG1|G2，G1[f ]，G1\Lの場合も，G ≡ G1+G2の場合と同様に証明できる．

次に (2)を証明する．G{A/X} aθn

−→ P ′とし，この遷移を導いた規則の数に関する帰納

法を用いる．Gの構造について場合分けする．

1. G ≡ Xの場合：すなわち，G{A/X} ≡ X{A/X} ≡ Aである．すなわち，A aθn

−→ P ′

かつ A
def
= E{A/X}であるので，Recより E{A/X} aθn

−→ P ′を得る．ここで，帰

納法の仮定より，ある Q′′と a′′について，E{B/X} a′′θn

=⇒ Q′′かつ P ′S ≈m Q′′か

つ aθn
.
= a′′θnを得る．すなわち，E =m F より，E{B/X} =m F{B/X}である

ので，ある Q′と a′について，F{B/X} a′θn

=⇒ Q′かつ Q′′ ≈m Q′かつ a′′θn
.
= a′θn

を得る．さらに，B def
= F{B/X} であるので，Rec より B

a′θn

=⇒ Q′ を導ける．

すなわち，G{B/X} ≡ X{B/X} ≡ B
a′θn

=⇒ Q′ かつ P ′S ≈m Q′′ ≈m Q′ かつ

aθn
.
= a′′θn

.
= a′θnである．

2. G ≡ Cの場合：すなわち，G{B/X} ≡ C{B/X} ≡ C ≡ C{A/X} ≡ G{A/X} aθn

−→
P ′である．また，P ′ ≡ P ′{A/X}SP ′{B/X} ≡ P ′である．すなわち，G{B/X} aθn

=⇒
P ′かつ P ′SP ′かつ aθn

.
= aθnである．

3. G ≡ α.G′の場合：α.G′{A/X} aθn

−→ P ′であるので，Actより α = aθnかつ P ′ ≡
G′{A/X}を得る．一方，Actより G{B/X} ≡ aθn.(G′{B/X}) aθn

−→ G′{B/X}
を導く．すなわち，G{B/X} aθn

=⇒ G′{B/X}かつ P ′ ≡ G′{A/X}SG′{B/X}か
つ aθn

.
= aθnである．

4. G ≡ G1 +G2の場合：G{A/X} ≡ G1{A/X}+ G2{A/X} aθn

−→ P ′ を導く最後の

規則は Choice1か Choice2である．対称であるので，Choice1による場合のみ

示す．すなわち，G1{A/X} aθn

−→ P ′である．ここで，帰納法の仮定より，あるQ′

と a′について，G1{B/X} a′θn

=⇒ Q′かつ P ′S ≈m Q′かつ aθn
.
= a′θnである．この

とき，Choice1より G{B/X} ≡ G1{B/X}+G2{B/X} a′θn

=⇒ Q′を導ける．

5. G ≡ G1|G2の場合：G{A/X} ≡ G1{A/X}|G2{A/X} aθn

−→ P ′ を導く最後の規則

は Com1,2,3,4,5のどれかである．ここでは，Com1による場合を示す．他の場合

も同様である．すなわち，ある P ′
1について，G1{A/X} aθn

−→ P ′
1かつ (θ ∈ {!, ?}

または a /∈ mon(G2{A/X}))かつ P ′ ≡ P ′
1|G2{A/X}である．ここで，帰納法

の仮定より，ある Q′
1と a′ について，G1{B/X} a′θn

=⇒ Q′
1かつ P ′

1S ≈m Q′
1かつ

aθn
.
= a′θnである．
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• θ ∈ {!, ?}の場合：Com1 を 1 回以上適用して，G1{B/X}|G2{B/X} a′θn

=⇒
Q′

1|G2{B/X}を導く．

• 上記以外 (a /∈ mon(G2{A/X}))の場合：θ �=!であるので，aθnは内部アク
ションではない．すなわち，a = a′ である．また，すでに証明した (1)よ

り，a /∈ mon(G2{B/X})である．すなわち，Com1 を 1 回以上適用して，

G1{B/X}|G2{B/X} a′θn

=⇒ Q′
1|G2{B/X}を導く．

また，P ′
1S ≈m Q′

1より，あるQ′′
1について，P

′
1SQ′′

1かつQ′′
1 ≈m Q′

1である．すなわ

ち，ある高々変数Xを含むG′
1について，P

′
1 ≡ G′

1{A/X}かつQ′′
1 ≡ G′

1{B/X}で
ある．さらに，G′ ≡ G′

1|G2とおくと，P ′ ≡ P ′
1|G2{A/X} ≡ G′

1{A/X}|G2{A/X} ≡
G′{A/X}，Q′′

1 |G2{B/X} ≡ G′
1{B/X}|G2{B/X} ≡ G′{B/X}である．すなわ

ち，P ′S(Q′′
1|G2{B/X})である．ここで，Q′′

1 ≈m Q′
1 であるので，命題 4.5.1よ

り，Q′′
1|G2{B/X} ≈m Q′

1|G2{B/X}である．すなわち，P ′S(Q′′
1|G2{B/X}) ≈m

Q′
1|G2{B/X}を得る．

上記以外の G1[f ]，G1\Lの場合も，G ≡ G1|G2の場合と同様に証明できる．

監視合同に対する唯一解の存在を示すためにも，観測合同の場合と同様に次の “逐次

性”と “ガード”の概念が必要である (定義 2.4.13と定義 2.4.14に同じ)．

定義 4.5.8 もしプロセス式 Eの変数Xを含む全ての部分式が α.F か
∑
i∈I Fiか Xの

形であるならば，Xは Eにおいて逐次的であるという．

定義 4.5.9 もしプロセス式Eに含まれる全ての変数Xが Eのある部分式 α.F に含ま

れ，かつ α /∈ T ならば，Xは Eにおいてガードされているという．

観測合同 (命題 2.4.16)と同様に，逐次的かつガードされていれば，次の命題が示す

ように監視合同も唯一解をもつ．

命題 4.5.9 各 i ∈ I について，プロセス式 Eiは高々変数Xj (j ∈ I)を含み，各変数

Xj (j ∈ I)は Eiにおいて逐次的かつガードされているとする．このとき，各 i ∈ Iに

ついて，Pi =m Ei{Pj/Xj}j∈I かつ Qi =m Ei{Qj/Xj}j∈I ならば，各 i ∈ I について，

Pi =m Qiである．
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証明 簡単のため Eは高々変数Xを含み，Xは Eにおいて逐次的かつガードされてい

るとする．このとき，P =m E{P/X}かつ Q =m E{Q/X}ならば，P =m Qを示す．

このためには，命題 4.5.3より，次の集合 Sが，

S = {(G{P/X}, G{Q/X}) : Gは高々変数Xを含み，逐次的である }

次の条件を満たすことを示せば十分である．

(1) a ∈ mon(G{P/X})ならば，a ∈ mon(G{Q/X})である．

(2) もし G{P/X} aθn

=⇒ P ′ならば，ある Q′と a′について，G{Q/X} a′θn

=⇒ Q′かつ

P ′ ≈m S ≈m Q′かつ aθn
.
= a′θnである．

(3) もし G{P/X} ⇒ P ′ ⇒ P ′′かつ a /∈mon(P ′)ならば，ある Q′と Q′′について，

G{Q/X} ⇒ Q′ ⇒ Q′′かつ a /∈ mon(Q′)かつ P ′′ ≈m S ≈m Q′′である．

以下，これらを証明する．

(1) この証明は命題 4.5.8の証明 (1)に同様である．

(2) G{P/X} aθn

=⇒ P ′ とする．監視合同は合同関係であるので，P =m E{P/X}よ
り，G{P/X} =m G{E{P/X}/X}である．すなわち，ある P1, P

′
1, P

′′, a′ につ

いて，G{E{P/X}/X} =⇒ P1
a′θn

−→ P ′
1 =⇒ P ′′ かつ P ′ ≈m P ′′かつ aθn

.
= a′θn

を得る．ここで，Xは G{E/X}において逐次的かつガードされているので，内
部アクションによる遷移を起こした後も逐次的かつガードされている．つまり，

G{E{P/X}/X} =⇒ P1の遷移に Pが影響することはできないため，Xが逐次的

かつガードされているようなある G1で，G{E/X} =⇒ G1かつ P1 ≡ G1{P/X}
を得ることができる．また，G{E{Q/X}/X} =⇒ G1{Q/X}も可能である．

さらに，XはG1において逐次的かつガードされているので，P1 ≡ G1{P/X} a′θn

−→
P ′

1 より，X が逐次的であるようなある G′
1 について，G1

a′θn

−→ G′
1 かつ P ′

1 ≡
G′

1{P/X}を得られる．すなわち，G1{Q/X} a′θn

−→ G′
1{Q/X}も得る．ここで，X

は G1においてはガードされていないが，再び G′
1{P/X} =m G′

1{E{P/X}/X}
を利用する．すなわち，P ′

1 ≡ G′
1{P/X} =⇒ P ′′ であるので，ある P ′′′ につ

いて，G′
1{E{P/X}/X} =⇒ P ′′′ かつ P ′′ ≈m P ′′′ を得る．X は G′

1{E/X} に
おいて逐次的かつガードされているので，X が逐次的かつガードされているよ
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うなある G′ について，G′
1{E/X} =⇒ G′ かつ P ′′′ ≡ G′{E{P/X}/X} を得

る．すなわち，Q を代入して G′
1{E{Q/X}/X} =⇒ G′{Q/X} も得る．また，

G′
1{Q/X} =m G′

1{E{Q/X}/X}であるので，あるQ′′について，G′
1{Q/X} =⇒

Q′′かつ G′{Q/X} ≈m Q′′を得る．

以上をまとめると，G{E{Q/X}/X} =⇒ G1{Q/X} a′θn

−→ G′
1{Q/X} =⇒ Q′′

である．さらに，G{Q/X} =m G{E{Q/X}/X}であるので，ある Q′ と a′′ に

ついて，G{Q/X} a′′θn

=⇒ Q′ かつ Q′′ ≈m Q′ かつ a′θn
.
= a′′θn を得る．すなわち，

P ′ ≈m P ′′ ≈m P ′′′ ≡ G′{E{P/X}/X}SG′{E{Q/X}/X} ≈m Q′′ ≈m Q′ かつ

aθn
.
= a′θn

.
= a′′θnである．

(3) G{P/X} ⇒ P ′ ⇒ P ′′ かつ a /∈ mon(P ′) とする．(2) の証明で示したように，

G{P/X} ⇒ P ′ならば，ある Q1と，Xが逐次的かつガードされているようなあ

る G′ について，G{Q/X} =⇒ Q1 かつ P ′ ≈m G′{P/X}SG′{Q/X} ≈m Q1 で

ある．ここで，a /∈ mon(P ′)かつ P ′ ⇒ P ′′ より，Xが逐次的かつガードされて

いるようなある G′′ と G′′′ について，G′{P/X} ⇒ G′′{P/X} ⇒ G′′′{P/X}か
つ a /∈ mon(G′′{P/X})かつ P ′′ ≈m G′′′{P/X}を得ることができる．すなわち，
G′{Q/X} ⇒ G′′{Q/X} ⇒ G′′′{Q/X}かつ a /∈ mon(G′′{Q/X})である．最後に，
G′{Q/X} ≈m Q1より，あるQ′とQ′′について，Q1 ⇒ Q′ ⇒ Q′′かつ a /∈ mon(Q′)

かつ G′′′{Q/X} ≈m Q′′ を得る．よって，G{Q/X} ⇒ Q1 ⇒ Q′ ⇒ Q′′ かつ

P ′′ ≈m G′′′{P/X}SG′′′{Q/X} ≈m Q′′である．

4.5.3 公理系

本小節では，有限プロセスに対する監視合同の健全で完全な公理系を与える．有限

プロセスとはプロセス定数を含まない (再帰をもたない)プロセスのことである．公理

系とは等式の集合であり，これによって，プロセスの等価性を式変形によって検証で

きるようになる．

まず，監視合同よりも定義の簡単な強監視合同の公理系について述べる．ここで，強

監視合同は次のように強監視等価をもとに定義される合同関係であり，監視合同に含

まれる関係である．
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定義 4.5.10 プロセス上の二項関係 Sが強監視双模倣 (strong monitor bisimulation)

であるとは，(P,Q) ∈ S ならば，任意の α ∈ Actについて，次の 3つの条件が成り立

つことである．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′について，Q α̂

=⇒ Q′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．
(ii) Q

α−→ Q′ならば，ある P ′について，P α̂
=⇒ P ′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．

(iii) mon(P ) = mon(Q)

定義 4.5.11 もし，ある強監視双模倣 Sにおいて (P,Q) ∈ Sならば，プロセス P と

Qは強監視等価 (strong monitor equivalence)であるといい，P 0m Qと書く．

定義 4.5.12 もし，任意の α ∈ Actについて，次の 3つの条件を満たすならば，P と

Qは強監視合同 (strong monitor congruence)であるといい，P ∼=m Qと書く．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′と α′について，Q α′

=⇒ Q′, P ′ 0m Q′, α
.
= α′を満たす．

(ii) Q
α−→ Q′ならば，ある Q′と α′について，P α′

=⇒ P ′, P ′ 0m Q′, α
.
= α′を満たす．

(iii)mon(P ) = mon(Q)

強監視双模倣は，監視双模倣の条件 (iii), (iv)を，P ≡ P ′ ≡ P ′′, Q ≡ Q′ ≡ Q′′に強

めた場合に相当する．すなわち，P 0m Qならば P ≈m Qである．監視合同であり，

強監視合同でない例を次に示す．

a!!.(b??.0+ τ.τ.b??.0) =m a!!.τ.b??.0, a!!.(b??.0+ τ.τ.b??.0) �∼=ma!!.τ.b??.0

左辺のプロセス a!!.(b??.0+ τ.τ.b??.0)は aを送信後，bを受信可能な状態から一時的に

受信不能な状態を経て再び受信可能な状態になる．一方，右辺のプロセスは一度 bを

受信可能な状態になった後は，受信不能な状態になることはない．これらの振舞いは

観測的には区別できないため監視等価になるが，強監視等価にはならない．強監視等

価は観測的な等価性としては適切ではないが，定義が簡単なため，まず強監視等価の

公理系を扱うことは有効である．

次に強監視合同の公理系として A1を与える．
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定義 4.5.13 2つの有限プロセス P と Qの等価性が公理系 A1から推論されるなら

ば，A1 � P = Qと書く．ここで，公理系 A1は次の等式から構成される．

M1 P1 + P2 = P2 + P1

M2 (P1 + P2) + P3 = P1 + (P2 + P3)

M3 P = P + P

M4 P = P + 0

E1 (
∑

(i∈I1) ai(θi)
mi.P ′

i )|(
∑

(i∈I2) bi(φi)
ni.Q′

i)

=
∑

(i∈I1){ai(θi)mi.(P ′
i |Q) : θi ∈ {!, ?} or ai /∈ mon(Q)}

+
∑

(i∈I2){bi(φi)ni.(P |Q′
i) : φi ∈ {!, ?} or bi /∈ mon(P )}

+
∑

(i∈I1)
∑

(j∈I2){ai(θi)(mi−nj ).(P ′
i |Q′

j) : ai = bj, θi ∈ {!, !!}, φj = com(θi), mi ≥ nj}
+

∑
(i∈I1)

∑
(j∈I2){bj(φj)(nj−mi).(P ′

i |Q′
j) : ai = bj , φj ∈ {!, !!}, θi = com(φj), nj ≥ mi}

+
∑

(i∈I1)
∑

(j∈I2){ai(θi)(mi+nj ).(P ′
i |Q′

j) : ai = bj, θi = φj ∈ {?, ??}}
E2 (

∑
(i∈I) ai(θi)

ni.P ′
i )\L

=
∑

(i∈I){ai(θi)ni.(P ′
i \L) : ai /∈ L}+

∑
(i∈I){ai!0.(P ′

i \L) : ai ∈ L, θi ∈ {!, !!}, ni=0}
E3 (

∑
(i∈I) ai(θi)

ni.P ′
i )[f ] =

∑
(i∈I) f (ai)(θi)

ni.(P ′
i [f ])

T1 α.(τ.P + P ) = α.P

T2 P + α.Q = P if α.Q ∈ taus(P ), mon(α.Q) ⊆ mon(P )

T3 α.(P + τ.Q) + α.Q = α.(P + τ.Q)

T4 τ.P = τ ′.P

ここで，taus(P )はプロセス P の構造に関して帰納的に次のように定義される関数で

ある．

taus(P ) =




{α.P ′} (P ≡ α.P ′, α /∈ T )
{α.P ′} ∪ taus(P ′) (P ≡ α.P ′, α ∈ T )
taus(P1) ∪ taus(P2) (P ≡ P1 + P2)

∅ (上記以外 )

M1-4，E1-3，T1-4 は各々モノイド規則，展開規則，τ 規則である．関数 tausは

プロセスから内部アクションで到達できる状態を取り出すために使われる．以下，A1

が有限プロセスに対する強監視合同の健全で完全な公理系であることを証明する．

まず，標準形と完全標準形を次のように定義する．
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定義 4.5.14 もし P ≡ ∑m
i=1 αi.Piであり，Piも標準形であるならば，P は標準形であ

る．また，各 αi.Piを P の選択プロセスと呼ぶ．

定義 4.5.15 もし次の条件が満たされるならば，P は完全標準形である．

(i) P ≡ ∑m
i=1 αi.Pi，ここで，Piも完全標準形である．

(ii) もし P
aθn

=⇒ P ′かつ (θ �=??または a ∈ mon(P ))ならば，P aθn

−→ P ′である．

次の補題は任意の標準形のプロセスをA1によって完全標準形に変換できることを示

している．

補題 4.5.10 P は標準形であるとする．もし P
aθn

=⇒ P ′かつ (θ �=??または a ∈ mon(P ))

ならば，A1 � P = P + aθn.P ′である．

証明 P の構造に関する帰納法を用いる．遷移 P
aθn

=⇒ P ′について次の 3つの場合が考

えられる．

1. aθn.P ′が P の選択プロセスである場合：このときは，M1-3によって，A1 � P =
P + aθn.P ′を得る．

2. aθn.Qが P の選択プロセスであり，Q τ
=⇒ P ′の場合：帰納法の仮定より，A1 �

Q = Q+ τ.P ′ (∗1)を得る．すなわち，次の等式が得られる．

A � P = P + aθn.Q byM3

= P + aθn.(Q+ τ.P ′) by (∗1)
= P + aθn.(Q+ τ.P ′) + aθn.P ′ by T3

= P + aθn.P ′ by (∗1),M3

3. P
τ
=⇒ Q

aθn

−→ Q′ =⇒ P ′ の場合：Qは標準形で Q
aθn

−→ Q′ より，aθn.Q′ は Q

の選択プロセスである．このとき，関数 taus の定義から，P が標準形であり，

P
τ
=⇒ Qであるので，aθn.Q′ ∈ taus(P ) (∗2) を証明できる．さらに，(θ �=??ま

たは a ∈ mon(aθn.Q′))であるので，aθn.Q′ aθn

−→ Q′ =⇒ P ′ に対する帰納法の仮

定より，A1 � aθn.Q′ = aθn.Q′ + aθn.P ′ (∗3)を得る．また，仮定 (θ �=??または
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a ∈ mon(P ))より，(θ �=??または mon(aθn.Q′) = {a} ⊆ mon(P )) (∗4)である．
よって，次の等式が得られる．

A � P = P + aθn.Q′ by T2, (∗2), (∗4)
= P + aθn.Q′ + aθn.P ′ by (∗3)
= P + aθn.P ′ by T2, (∗2), (∗4)

次に，強監視等価を強監視合同に強めるために有効な命題を与える．

命題 4.5.11 P 0m Q ⇐⇒ (P ∼=m Q)または (P ∼=m τ.Q+Q)または (τ.P+P ∼=m Q)

証明 (⇐)の場合：強監視合同であれば強監視等価であるので明らか．

(⇒)の場合：P 0m Qを仮定し，次の 3つの場合について証明する．

1. ある P ′について，P τ ′−→ P ′ 0m Q (∗1) の場合：P ∼=m τ.Q +Qを示す．

(i) P
α−→ P ′とする．P 0m Qであるので，ある Q′について，Q α̂

=⇒ Q′かつ

P ′ 0m Q′を得る．もし αが内部アクションであれば，Q⇒ Q′である．す

なわち，τ.Q +Q
τ−→ Q ⇒ Q′かつ α

.
= τ である．それ以外 (α̂ = α)では，

τ.Q+Q
α
=⇒ Q′である．

(ii) τ.Q+Q
α−→ Q′とする．この遷移を導く最後の規則について場合分けする．

(1) Choice1による場合：τ.Q
α−→ Q′である．さらに，Actよりα = τかつ

Q′ ≡ Qを得る．このとき，(∗1)より P
τ ′−→ P ′ 0m Q ≡ Q′かつ τ

.
= τ ′

である．

(2) Choice2による場合：Q
α−→ Q′である．α /∈ T ならば，P 0m Qであ

るので，P α
=⇒ P ′′かつ P ′′ 0m Q′ を得る．それ以外 (α ∈ T )とする．

このとき，P ′ 0m Qであるので，ある P ′′ について，P ′ =⇒ P ′′ かつ

P ′′ 0m Q′ を得る．ここで，(∗1)より P
τ ′−→ P ′ ⇒ P ′′かつ α

.
= τ ′ で

ある．

(iii) P 0m Q より，mon(P ) = mon(Q) である．mon(τ.Q) = ∅ であるので，
mon(P ) = mon(τ.Q+Q)を得る．

2. ある Q′について，Q τ ′−→ Q′ 0m P (∗2) の場合：上記の場合に対称である．
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3. それ以外の場合 (∗3)：P ∼=m Qを示す．

(i) P
α−→ P ′ とする．P 0m Qであるので，ある Q′ について，Q α̂

=⇒ Q′ かつ

P ′ 0m Q′である．α /∈ T ならば，Q α
=⇒ Q′である．それ以外 (α = τ ′ ∈ T )とす

る．このとき，Q =⇒ Q′であるが，もし Q ≡ Q′ならば，P τ ′−→ P ′ 0m Q′ ≡ Q

となり，(∗3)に矛盾する．すなわち，ある τ について，Q τ
=⇒ Q′かつ α

.
= τ で

ある．

(ii)は (i)に対称であり，(iii)は明らかである．

以上の補題 4.5.10と命題 4.5.11より，A1は有限プロセスに対する強監視合同の健全

で完全な公理系であることを示す定理 4.5.12を得る．

定理 4.5.12 P と Qを有限プロセスとする．このとき，次の関係が成り立つ．

P ∼=m Q ⇐⇒ A1 � P = Q

証明 (⇐:健全性 )強監視合同は合同関係であるので，A1の各等式が定義 4.5.12の 3条

件を満たすことを証明する．ここでは，T2(α.Q ∈ taus(P )かつmon(α.Q) ⊆ mon(P )

ならば，P + α.Q ∼=m P )の等式のみ示す．

(i) P + α.Q
α′
−→ P ′ とする．この遷移が P により導かれたのであれば，明らかに

P
α′
−→ P ′かつ P ′ 0m P ′である．それ以外では，α.Q α′

−→ P ′ より，α = α′かつ

P ′ ≡ Qである．ここで，α.Q ∈ taus(P )より，P =⇒ α−→ Qを得る．

(ii) P
α′
−→ P ′とする．明らかに，P + α.Q

α′
−→ P ′である．

(iii) 条件mon(α.Q) ⊆ mon(P ) より，mon(P + α.Q) = mon(P )である．

(⇒:完全性 ) P ∼=m Qとする．まず，M4と E1-3と補題 4.5.10より，A1 � P = P0か

つ A1 � Q = Q0のような完全標準形のプロセス P0と Q0が存在する．すなわち，A1

は健全であるので P0
∼=m Q0である．このとき，A1 � P0 = Q0を P0と Q0 の深さの

和に関する帰納法を用いて証明する．ここで，標準形 P0の深さ (depth(P0)と書く)と

は，P0が停止するまでに実行できる最長のアクション列の長さである．

105



深さ 0の場合A1 � 0 = 0は明らかである．深さ 1以上の場合について，(aθn.P ′
0)が P0

の選択プロセスであると仮定する．すなわち，P0
aθn

−→ P ′
0である．このとき，P0

∼=m Q0

であるので，ある Q′
0と a′について，Q0

a′θn

=⇒ Q′
0かつ P ′

0 0m Q′
0 かつ aθn

.
= a′θnであ

る．ここで，θ �=??または a ∈ mon(P0) = mon(Q0)であり，Q0は完全標準形であるの

で，a′θn.Q′
0は Q0の選択プロセスである．また，P ′

0 0m Q′
0であるので，命題 4.5.11よ

り，P ′
0
∼=m Q′

0または P ′
0
∼=m τ.Q′

0 +Q′
0または τ.P ′

0 + P ′
0
∼=m Q′

0である．

(1) P ′
0
∼=m Q′

0の場合：P
′
0と Q′

0の深さの和は P0と Q0 の深さの和より 2 以上減っ

ているので，帰納法の仮定より，A1 � P ′
0 = Q′

0を得る．すなわち，T4により，

A1 � aθn.P ′
0 = aθn.Q′

0 = a′θn.Q′
0を得る．

(2) P ′
0
∼=m τ.Q′

0 + Q′
0 の場合：τ.Q

′
0 + Q′

0は完全標準形であり，P
′
0 と τ.Q′

0 + Q′
0 の

深さの和は P0と Q0の深さの和より 1 以上減っているので，帰納法の仮定より，

A1 � P ′
0 = τ.Q′

0 + Q′
0 を得る．すなわち，T1 と T4 により，A1 � aθn.P ′

0 =

aθn.(τ.Q′
0 +Q′

0) = aθn.Q′
0 = a′θn.Q′

0を得る．

(3) τ.P ′
0 + P ′

0
∼=m Q′

0の場合：上記の (2)に対称である．

すなわち，公理系 A1によって，P0 の任意の選択プロセス (aθn.P ′
0)は，Q0 のある選

択プロセスに等しくなることが証明された．同様に，逆も証明できる．このことから，

A1 � P = P0 = Q0 = Qを得られる．

次に，有限プロセスに対する監視合同の健全で完全な公理系として A2を与える．

定義 4.5.16 2つの有限プロセス P と Qの等価性が公理系 A2から推論されるなら

ば，A2 � P = Qと書く．ここで，公理系 A2は A1のM1-4，E1-3，T1-4と次の等

式から構成される．

T5 α.(P +
∑

i∈I Q
′
i + τ.(P +

∑
i∈I τ.(Qi +Q′

i))) = α.(P +
∑

i∈I τ.(Qi +Q′
i))

T5は左辺の
∑

i∈I Q
′
iに含まれる受信アクション a??nを，右辺のように内部アクション

τ の後に延期できることを表している．本小節のはじめに紹介した監視合同であり強

監視合同でない例 (a!!.(b??.0+ τ.τ.b??.0) =m a!!.τ.b??.0)は T5により導かれる．
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以下，A2が有限プロセスに対する監視合同の健全で完全な公理系であることを証明

する．まず，完全監視標準形を定義する．

定義 4.5.17 もし次の条件が満たされるならば，P は完全監視標準形である．

(i) P ≡ ∑m
i=1 αi.Piここで，Piも完全監視標準形である．

(ii) もし P
aθn

=⇒ P ′かつ (θ �=??または a ∈ mon(P ))ならば，P aθn

−→ P ′である．

(iii) もし P⇒P ′⇒P ′′かつ a /∈ mon(P ′)かつ P ≈m P ′′ならば，a /∈ mon(P )である．

次の補題は完全監視標準形の特性を明確に表している．つまり，完全監視標準形の

プロセスはそれと監視等価な全てのプロセスのなかで最も受信可能なアクションが少

ないプロセスである．

補題 4.5.13 Pm は完全監視標準形であるとする．このとき，もし Pm ≈m P ならば，

mon(Pm) ⊆ mon(P )である．

証明 a /∈ mon(P )とする．Pm ≈m P であるので，ある P ′ と P ′′ について，Pm ⇒
P ′ ⇒ P ′′かつ a /∈ mon(P ′)かつ P ′′ ≈m P である．ここで，Pm ≈m P ≈m P ′′である

ので，完全監視標準形の条件 (iii)より，a /∈mon(Pm)である．

この完全監視標準形を用いることによって，次のように監視等価 (や監視合同)を強

監視等価 (や強監視合同)に強めることができる．

命題 4.5.14 P と Qは完全監視標準形であるとする．このとき，次の関係が成り立つ．

(1) もし P ≈m Qならば，P 0m Qである．

(2) もし P =m Qならば，P ∼=m Qである．

証明 (1) P と Qの深さの和に関する帰納法を用いる．深さ 0の場合 (P ≡ Q ≡ 0)は
明らかである．深さ 1以上の場合について，P ≈m Qを仮定する．

(i) P
α−→ P ′ とする．P ≈m Q であるので，ある Q′ について，Q α̂

=⇒ Q′ かつ

P ′ ≈m Q′ を得る．depth(P ′) + depth(Q′) + 1 ≤ depth(P ) + depth(Q)であるの

で，帰納法の仮定より，P ′ 0m Q′を得る．
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(ii) 上記の (i)の場合に対称である．

(iii) a /∈ mon(P )とする．P ≈m Qであるので，あるQ′とQ′′について，Q⇒ Q′ ⇒ Q′′

かつ a /∈ mon(Q′)かつ P ≈m Q′′を得る．ここで，Q′′ ≈m P ≈m Qかつ Qは完

全監視標準形であるので，a /∈ mon(Q)を得る．すなわち，mon(P ) ⊇ mon(Q)

である．対称的な証明により mon(P ) ⊆ mon(Q)も得られる．

すなわち，P 0m Qである．

(2) P =m Qならば mon(P ) = mon(Q)であるので，(1)の場合より簡単である．

次の補題 4.5.15と補題 4.5.16は補題 4.5.17の証明に使われる．

補題 4.5.15 もし P ⇒ P ′ ⇒ P ′′かつ P ≈m P ′′ならば，P ≈m P ′である．

証明 (i) P
α−→ Qとする．P ′ ⇒ P ′′ ≈m P であるので，ある Q′ について，P ′ ⇒

P ′′ α̂
=⇒ Q′ かつ Q ≈m Q′ を得る．(ii) P ′ α−→ Q とすると，P ⇒ P ′ α−→ Q であ

る．(iii) a /∈ mon(P )とする．P ′ ⇒ P ′′ ≈m P であるので，ある Qと Q′ について，

P ′ ⇒ P ′′ ⇒ Q ⇒ Q′かつ a /∈ mon(Q)かつ Q′ ≈m P を得る．(iv) a /∈ mon(P ′)のと

きは明らか．

補題 4.5.16 もし P
τ−→ P ′ ≈m Q ≈m P かつmon(P ) = mon(Q)ならば，

P =m τ.Q+Qである．

証明 (i) P
α−→ Q′ とする．P ≈m Qであるので，ある Q′′について，τ.Q + Q

τ−→
Q

α̂
=⇒ Q′′かつ Q′ ≈m Q′′を得る．(ii) τ.Q+ Q

α−→ Q′とする．τ.Q α−→ Q′の場合は，

α = τかつ Q′ ≡ Qであるので，P τ−→ P ′ ≈m Q ≡ Q′を得る．また，Q α−→ Q′の場合

は，P τ−→ P ′ ≈m Qであるので，ある P ′′について，P τ−→ P ′ α̂
=⇒ P ′′かつ P ′′ ≈m Q′

を得る．(iii) 仮定による．

これらの補題を用いて，任意の完全標準形のプロセスは A2によって完全監視標準形

に変換可能であることを次のように証明できる．

補題 4.5.17 任意の完全標準形のプロセス P と任意の αについて，A2 � α.P = α.Pm

かつ depth(Pm) ≤ depth(P )のような，完全監視標準形 Pmが存在する．

証明 P の深さに関する帰納法を用いる．深さ 0 の場合 (P ≡ 0) は明らかである．
P

τ
=⇒ P ′ ⇒ P ′′ かつ P ≈m P ′′ のような P ′ と P ′′ があると仮定する．もし無け

108



れば，帰納法の仮定より P は容易に完全監視標準形に変換される．この仮定と命題

4.5.15より，P ≈m P ′である．さらに，P は完全標準形であるので，P τ−→ P ′である．

ここで，depth(P ′) < depth(P )であるので，帰納法の仮定より，任意の αについて，

A2 � α.P ′ = α.Pmかつ depth(Pm) ≤ depth(P ′)のような完全監視標準形Pmが存在する

(∗1)．さらに，A2が監視合同に健全であることは容易に証明できるので，P ′ ≈m Pmを

得る．すなわち，P ≈m P ′ ≈m Pmであるので，補題 4.5.13より，mon(Pm) ⊆ mon(P )

を得る．このとき，P を次の条件を満たす P1と P2に分割できる：P ≡ P1 + P2かつ

mon(Pm) = mon(P1)かつ mon(P1) ∩mon(P2) = ∅かつ，P2
aθn

−→ならば θ =??である．

まず，P1 ≈m Pmを示す．(i) P1
α−→ P ′

1とする．このとき，Choice1よりP1+P2
α−→

P ′
1を導ける．また，Pm ≈m P ≡ P1 + P2であるので，ある P ′

mについて，Pm
α̂
=⇒ P ′

m

かつ P ′
1 ≈m P ′

mを得る．(ii) Pm
α−→ P ′

mとする．P
′ ≈m Pmであるので，ある P ′′

1 につ

いて，P ′ α̂
=⇒ P ′′

1 かつ P ′′
1 ≈m P ′

m を得る．P2は内部アクションを実行できないので，

P ≡ P1 + P2
τ−→ P ′は P1

τ−→ P ′によって導かれる．すなわち，P1
τ−→ P ′ α̂

=⇒ P ′′
1 で

ある．(iii), (iv) 仮定 mon(Pm) = mon(P1)より明らか．よって，P1 ≈m Pmが証明さ

れた．

次に，A2 � P1 = τ.Pm + Pm を証明する．P1
τ−→ P ′ かつ P ′ ≈m Pm ≈m P1 で

あるので，補題 4.5.16より，P1 =m τ.Pm + Pm を得る．(1) α.P ′
1 を P1 の選択プロ

セスであるとする．すなわち，P1
α−→ P ′

1 である．τ.Pm + Pm は完全標準形であり，

mon(Pm) = mon(P1) であるので，ある P ′
m と α′ について，τ.Pm + Pm

α′
−→ P ′

m か

つ α
.
= α′ かつ P ′

1 ≈m P ′
mを得る．ここで，depth(P

′
1) < depth(P )であるので，帰納

法の仮定より，A2 � α.P ′
1 = α.P ′

m1 かつ depth(P ′
m1) ≤ depth(P ′

1) のような完全監視

標準形 P ′
m1 が存在する．さらに，P

′
m1 ≈m P ′

1 ≈m P ′
m であるので，命題 4.5.14より，

P ′
m1 0m P ′

m を得る．すなわち，α.P
′
m1

∼=m α.P ′
m
∼=m α′.P ′

m であるので，定理 4.5.12

より，A2 ⊇ A1 � α.P ′
m1 = α′.P ′

m を得る．以上，P1 の各選択プロセスは A2 によっ

て，τ.Pm + Pmのある選択プロセスに等しくできることが証明された．(2) 対称的に，

τ.Pm + Pm の各選択プロセスも P1 のある選択プロセスに等しくできる．すなわち，

A2 � P1 = τ.Pm + Pmを証明した (∗2)．

また，P2 の仮定 (mon(P1) ∩ mon(P2) = ∅，P2
aθn

−→ ならば θ =?? ) より，P2 は∑
i∈I ai??

ni.P2i の形をもつ．ここで，任意の i ∈ I について ai /∈ mon(P1)である．す

なわち，α.P ′
2 を P2 の選択プロセスとすると，ある j ∈ I について，α = aj??

nj かつ

P2 ≡ P2jである．P2
aj??

nj

−→ P2jであるので，Choice2より P ≡ P1+P2
aj??

nj

−→ P2jを導く．
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このとき，P ≈m Pm ≈m P1かつ aj /∈ mon(P1)かつ P1は完全標準形であるので，ある

Qjと Q2jについて，P1
τj−→ Qj

aj??
nj

−→ Q2j (∗3)かつ P2j ≈m Q2jを得る．P2jと Q2jの深

さは共に P より浅いので，帰納法の仮定より，任意のαについて，A2 � α.P2j = α.Pm2j

かつ A2 � α.Q2j = α.Qm2j となる完全監視標準形 Pm2j と Qm2j が存在する．ここで，

A2 の健全性より Pm2j ≈m P2j ≈m Q2j ≈m Qm2j である．すなわち，命題 4.5.14より

Pm2j 0m Qm2jである．さらに，定理 4.5.12より，任意の αについて，A1 � α.Pm2j =

α.Qm2jを得る．以上をまとめて，A2 � α.P2j = α.Pm2j = α.Qm2j = α.Q2jである (∗4)．

以上，(∗1),(∗2),(∗3),(∗4)により，任意の αについて，次の等式を導ける．

A2 � α.P

= α.(P + τ.P ′) byM3

= α.(P + τ.Pm) by (∗1)
= α.(P + τ.(Pm + τ.Pm)) by T1

= α.(P + τ.P1) by (∗2)
= α.(P + τ.(P1 +

∑
τi.(Qi + ai??

ni.Q2i))) byM3, (∗3)
= α.(P1 +

∑
ai??

ni .P2i + τ.(P1 +
∑
τ.(Qi + ai??

ni.Q2i))) by P ≡ P1 + P2, T4

= α.(P1 +
∑
ai??

ni .Q2i + τ.(P1 +
∑
τ.(Qi + ai??

ni .Q2i))) by (∗4)
= α.(P1 +

∑
τ.(Qi + ai??

ni.Q2i)) by T5

= α.P1 byM3

= α.(τ.Pm + Pm) by (∗2)
= α.Pm

ここで，depth(Pm) ≤ depth(P ′) < depth(P )である．

最後に，A2が有限プロセスに対して健全で完全な監視合同の公理系であることを示

す定理を与える．

定理 4.5.18 P と Qを有限プロセスとする．このとき，次の関係が成り立つ．

P =m Q ⇐⇒ A2 � P = Q

証明 (⇐:健全性 ) A2の等式 T5が監視合同であることを示す．すなわち，

P1 ≡ P +
∑

i∈I Q
′
i + τ.(P +

∑
i∈I τ.(Qi +Q′

i)) ≈m P2 ≡ P +
∑

i∈I τ.(Qi +Q′
i)
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を示す．この等式は mon(P2) ⊆ mon(P1)であるため，一般に強監視等価の条件 (iii)

は成り立たないが，監視等価の条件 (iv) は，a /∈ mon(P2) ならば P1
τ−→ P2 かつ

a /∈ mon(P2)であるので成り立つ．(i), (ii), (iii)は簡単である．

(⇒:完全性 ) P =m Qとする．まず，M4, E1-3と補題 4.5.10より，A1 � P = P0

かつ A1 � Q = Q0 のような完全標準形 P0と Q0が存在する．A1は健全であるので，

P0
∼=m P =m Q ∼=m Q0を得る．深さ 0の場合 P0 ≡ 0 ≡ Q0は明らかである．深さ 1以

上とし，(α.P ′
0)が P0の選択プロセスであるとする．すなわち，P0

α−→ P ′
0である．こ

こで，P0 =m Q0であるので，あるQ′
0と α′について，Q0

α′
=⇒ Q′

0かつ P ′
0 ≈m Q′

0かつ

α
.
= α′を得る．さらに，Q0は完全標準形であり，かつ mon(P0) = mon(Q0)であるの

で，Q0
α′
−→ Q′

0である．また，P
′
0 ≈m Q′

0より，α.P
′
0 =m α′.Q′

0である．ここで，補題

4.5.17より，A2 � α.P ′
0 = α.P ′

mかつ A2 � α′.Q′
0 = α′.Q′

m のような，完全監視標準形

P ′
mとQ′

mが存在する．A2は健全であるので，α.P ′
m =m α.P ′

0 =m α′.Q′
0 =m α′.Q′

mを得

る．さらに，命題 4.5.14より，α.P ′
m
∼=m α′.Q′

mを得る．すなわち，定理 4.5.12により，

A1 � α.P ′
m = α′.Q′

mを得る．以上をまとめて，A2 � α.P ′
0 = α.P ′

m = α′.Q′
m = α′.Q′

0で

ある．これにより，P0の各選択プロセス (α.P ′
0)はA2によってQ0のある選択プロセスに

等しくなることが証明された．逆も同様である．よって，M1-4により，A2 � P0 = Q0

を得られる．すなわち，A2 � P = P0 = Q0 = Qである．

4.6 CCBの定義

Core-CCBは変数をもたないが，変数の変域をカバーするように選択演算子 +を用

いることによって，変数を扱うことができる．しかし，その記述はやや複雑になるた

め，可算ブロードキャストや値の受渡しを容易に記述できるように CCBを与える．た

だし，Core-CCBでは有限選択 +であるため，値として無限数は扱わない．特に同時

に実行されるプロセス数の最大値を maxとし，0 以上 max以下の整数の集合を Imaxと

記述する．

CCBのシンタックスは次のように定義される．

定義 4.6.1 CCBのプロセス式の集合 Eccbは次の BNF記法に従って定義される．

E ::=X 0 a[e1]!〈c〉(e2).E a[e1]!!〈x〉(e2).E a[e]?〈c〉(x).E a[e]??〈c〉(x).E

E + E E|E E[f ] E\L if b then E A(e1, · · · , en)

111



xは変数，bは真偽式，e, cは式である．ただし，cの計算結果は 0 以上の整数である．

さらに，式 b, e, cの中の全ての変数は，それらの出現の左側で，束縛されていなければ

ならない．

n引数をもつ各プロセス定数は，

A(x1, · · · , xn) def
= E

の形の定義式をもつと仮定する．ここで，Eは変数 x1, · · · , xn 以外の自由変数を含ま
ず，プロセス変数も含まないとする．

CCBのプロセス式 E ∈ Eccbの意味は，Core-CCBのプロセス式 B(E) ∈ Ecoreによっ
て与えられる．ここで，Bは次のように定義される CCBから Core-CCBへの変換関数

である．

定義 4.6.2 関数 B : Eccb → Ecoreを次のように与える．

B(X) =X

B(A(e1, · · · , en)) = Ae1,···,en

B(0) = 0
B(a[e1]!〈c〉(e2).E) = ae1,e2 !

c.B(E)
B(a[e1]!!〈x〉(e2).E) =

∑
n∈Imax ae1,e2!!

n.B(E{n/x})
B(a[e]?〈c〉(x).E) =∑

v∈V ae,v?
c.B(E{v/x})

B(a[e]??〈c〉(x).E) =∑
v∈V ae,v??

c.B(E{v/x})
B(E + F ) = B(E) + B(F )
B(E|F ) = B(E)|B(F )
B(E[f ]) = B(E)[f ′]

B(E\L) = B(E)\L′

B(if b then E) =



B(E) (b = true)

0 (b �= true)

ここで，全ての値は有限集合 V に含まれていると仮定している．また，

f ′(av1,v2) = f (a)v1,v2

L′ = {av1,v2 : a ∈ L, (v1, v2) ∈ V 2}

112



である．さらに，プロセス定数の定義式A(x1, · · · , xn) def
= Eは，各値 (v1, · · · , vn) ∈ V n

に対して，

A(v1,···,vn)
def
= B(E{vi/xi}i∈{1,···,n})

に変換される．

次の CCBのプロセス CHKを用いて，CCBの記述から Core-CCBの記述への変換

過程の例を示す．

CHK
def
= a!!〈x〉.(if x = 0 then zero!〈1〉.0+ if x �= 0 then nonzero!〈1〉.0)

この CHKはメッセージ aを可算ブロードキャストし，その受信プロセスが無ければ

メッセージ zeroを送信し，有れば nonzeroを送信するプロセスである．これは，Bに
よって次のように Core-CCBの記述に変換される．

B(CHK)
≡ B(a!!〈x〉.(if x = 0 then zero!〈1〉.0+ if x �= 0 then nonzero!〈1〉.0))
≡∑

n∈Imax a!!
n.B(if n = 0 then zero!〈1〉.0+ if n �= 0 then nonzero!〈1〉.0)

≡∑
n∈Imax a!!

n.(B(if n = 0 then zero!〈1〉.0) + B(if n �= 0 then nonzero!〈1〉.0))
≡ a!!0.(B(zero!〈1〉.0) + 0) +∑

n∈I+max
a!!n.(0+ B(nonzero!〈1〉.0))

≡ a!!0.(zero!1.0+ 0) +
∑

n∈I+max
a!!n.(0+ nonzero!1.0)

( ∼ a!!0.zero!1.0+
∑

n∈I+max
a!!n.nonzero!1.0)

ここで，I+
maxは 1以上 max以下の整数の集合である．

4.7 関連研究

既に 4.2節で述べたように，ブロードキャストのためのプロセス代数として CBS[43]

が提案されている．ブロードキャストを導入するためには，「状態遷移できない関係 (負

の状態遷移) �−→」の扱いが重要である．CBSでは，ディスカードと呼ばれる特殊なア
クションによる (正の)状態遷移が負の状態遷移の代わりに使われている．このディス

カードよる状態遷移を使う利点は同期代数 (synchronization algebra)[55]の枠組を適用

できることにある．

CCBでは負の状態遷移の代わりに監視関数 monを採用している．監視関数が見積

もる集合は，VIABUSにおいて各プロセスが宣言する受信可能な名前の集合に対応し
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ている．ただし，ディスカードを用いても監視関数を用いてもその結果得られる効果

に差はない．CCBと CBSの重要な違いは受信者数の扱いにある．CCBではアクショ

ンをブロードキャストしたプロセスはそのアクションの受信者数を知ることができる

が，CBSではそれは困難である．

プロセス代数によるブロードキャストの記述に関する他の研究として [19]があげられ

る．この研究では，CBSのプロセスを SCCSのプロセスに変換する方法を示し，CBS

と SCCSの関係を明らかにしている．ブロードキャストでは負の状態遷移が重要であ

るが，この SCCSへの変換では，プロセス P から現在受信しないアクション名の集合

を取り出すために関数 Dが定義されている．この関数 Dは CCBの監視関数 monと

相補的な関数である (D(P ) = mon(P ))．

4.8 おわりに

プロセスを柔軟に結合するために，マルチエージェントモデルをもとにした VIABUS

が開発されている．さらに，多様な言語で記述されたプロセスを制御するための共通の

通信言語として π計算 [39]が VIABUSに実装され，その有効性が認められていた [50]．

しかし，π計算は VIABUSの可算ブロードキャストの記述には適していなかった．

本章では，従来のプロセス代数による可算ブロードキャストの記述の問題点を述べ，

VIABUS上に構築されたシステムの解析に適したプロセス代数として CCBを提案し

た．CCBは，可算ブロードキャストを一つのアクションで表現できる特徴をもつ．ま

た，CCSの観測等価が CCBの並行合成演算子によって保存されないことを指摘し，観

測等価に含まれ，かつ並行合成演算子によって保存される最大の関係として監視等価

を定義した．さらに，監視等価に含まれる最大の合同関係として監視合同を定義した．

そして，有限プロセスに対する監視合同の健全で完全な公理系A2を与え，その性質を

明らかにした．
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第 5章

近似解析用空間プロセス代数

5.1 はじめに

4章では，ブロードキャスト通信をもつ並行プロセスの振舞いを明らかにした．ブロー

ドキャスト通信では受信者を指定しないため，拡張性の高いシステムを構築できる利

点がある．一方，メッセージの受信範囲は一般にネットワークの構造によって決まり，

その受信範囲をメッセージの内容に応じて変えることはできない．例えば，名前 aを

もつメッセージが制限\{a}を越えて外側に送信されることはない．

重要なメッセージは広い範囲に，重要でないメッセージは狭い範囲に送信されるよ

うに，送信者がメッセージにその重要度示す値を添付して，その受信範囲を決める通

信方式がある．例えば，MBone[57]では，その重要度を TTL(Time To Live)で表し，

TTLが 31以下で組織内，TTLが 127以下で国内全体，TTLが 128以上で海外と決め

られている．また，無線通信では，受信範囲はその送信電力によって決められるため，

送信電力の大きさがその重要度に相当する．

本章では，重要度によって受信範囲が決まる通信方式をもつ並行プロセスの解析に適

したプロセス代数として CCSG (a Calculus of Communicating Systems with Graded

spatial actions)を提案する．CCSGでは，各アクションにその重要度を示す値として

グレイドが付加されており，このグレイドが距離とともに減衰することによって，その

アクションの観測可能範囲を制御できる．CCSGの特徴として，観測レベルを低くし

て，遠くの重要でないアクションを無視した近似的な解析ができることがあげられる．

この近似解析は，非常に多くの状態をもつ大規模システムの解析に有効である．本章

115



では，そのための近似的な等価性としてレベル 〈r〉等価を定義し，その性質を明らかに
する．ここで，rは観測レベルを表す実数であり，大きいほど詳細な観測を意味する．

以下，5.2節で CCSGの概要を述べ，5.3節で CCSGのアクション，経路，構文，意

味を定義する．5.4節では，CCSGのプロセスの振舞いを解析するために，CCSGに適

した等価性を定義し，その公理系を与える．また，CCSGのプロセスの振舞いに対す

る要求を適切に記述できるプロセス論理を与える．5.5節では CCSGによる近似解析の

例を示す．5.6節では関連研究について述べる．

5.2 CCSGの紹介

CCSG では，各アクションがその重要度を示すグレイドとその発生位置を示す経路

の情報をもっており，遠くの重要でないアクションは観測できないという仮定をもと

にした近似解析が可能である．遠くのアクションの重要度を減少させるために，グレ

イドの損失を伴うルータを用いる．ルータは図 5.1に示すように星型にプロセスと接続

される．ノードがプロセスを表し，枝がルータを表している．ルータは名前 aとグレ

イドの損失値 rをもち，a〈r〉の形で記述される．グレイドの損失値は 0以上の実数で

ある．例えば図 5.1では，プロセス P0と P1の間にルータ a1〈6〉が存在し，名前と損失
値は各々a1 と 6である．2点間の経路とは，その間にあるルータの列のことである．例

えば図 5.1において，P2から P3までの経路は (a2〈4〉a3〈1〉)として表される．ルータの
接続は図 5.2に示すように階層的に星型に接続することが可能である．

CCSGは，2章で紹介した CCS[38]をもとにしている．CCSGの構文は CCSにほぼ

同じであるが，CCSGには経路を表す演算子 @が加えられている．例えば図 5.1のシ

ステムは，プロセス P0を観測位置として，

S0 ≡ P0|(P1@a1〈6〉)|(P2@a2〈4〉)|(P3@a3〈1〉)

のように記述される．ここで，≡は構文的に等しいことを表し，|は並行合成演算子で
ある．CCSGで重要なことの一つに観測位置によって記述が変化することがあげられ

る．例えば，S0は P2，または P3を観測位置として次のように書き換えられる．

S2 ≡ P2|((P0|(P1@a1〈6〉)|(P3@a3〈1〉))@a2〈4〉)
S3 ≡ P3|((P0|(P1@a1〈6〉)|(P2@a2〈4〉))@a3〈1〉)
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図 5.1: 星型構造の例

図 5.2: 階層的星型構造

この S2は，P1と P3が各々ルータ a1〈6〉と a3〈1〉を通して P0に接続され，さらに P0

がルータ a2〈4〉を通して P2に接続されていることを表している．このように違う位置

で観測された結果を関係付けるために，CCSGではシフト (s)等価 ≺∼(s) を与える．こ

こで，sは左辺の観測位置から右辺の観測位置までの経路を表すパラメータである．例

えば，P2から P3への経路は (a2〈4〉a3〈1〉)であるから，

S2
≺∼(a2〈4〉a3〈1〉) S3

が成り立つ．特に両辺の観測者の位置が同じである場合，シフト (ε)等価 ≺∼(ε)は強等

価 (定義 2.4.2) ∼に相当する (εは空列を表す)．

CCSGのアクションは，ラベル l，グレイド r，経路 sから構成され，l〈r〉@sの形で
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記述される．ここで使われている@は前述のプロセス位置を明記する演算子ではなく，

アクションの位置を明記するために使われている．共に位置を表し，構文から区別可

能であるので同じ記号を用いる．l〈r〉@s は，経路 sで示される位置で生じたラベル l

とグレイド rをもつアクションを表している．グレイド rは実数であり，重要なアク

ションほど大きな値が与えられる．sはアクションが生じた位置からそれが観測 (記述)

された位置までの経路である．アクションの生じた位置が観測位置ならば経路 sは空

列 εであり，しばしば l〈r〉@εは l〈r〉と略記される．例えば図 5.1 の P1の位置で生じ

たアクション l〈7〉は，P2の位置では l〈7〉@(a1〈6〉a2〈4〉)として観測される．

2点間の経路に含まれる全てのルータの損失値の和を，その 2点間の損失距離と呼

ぶ．例えば，図 5.1の P1と P2 の間の損失距離は (6 + 4 =)10である．重要なことは，

離れたところで生じたアクションのグレイドは，その間の損失距離だけ減少して観測

されることである．この減少して観測される実際に有効となるグレイドを実効グレイ

ドと呼ぶ．例えば，l〈7〉@(a1〈6〉a2〈4〉)の実効グレイドは (7− (6 + 4) =) − 3である．

CCSGでは，2つのアクションが同期するために，「２つのアクションのグレイドの

和が，それらの発生位置の間の損失距離以上である」という条件を満たすことを要求

する．例えば図 5.1の P1 と P2の位置で，各々アクション l〈9〉と l〈3〉が起ったとする．
この 2つのアクションのグレイドの和は (9 + 3 =)12であり，P1と P2 の損失距離は

(6 + 4 =)10であるので，この 2つのアクションは同期可能である．この条件の直観的

な意味として無線通信を考えると，送信アクション l〈3〉の 3は送信電力，受信アクショ

ン l〈9〉 の 9は受信感度とみなすことができる．すなわち，送信電力を大きくするか，

または受信感度を高くすることによって，遠く離れていても受信することができる．

5.1節で紹介した Mboneはブロードキャスト通信方式を採用しているが，CCSGの

通信方式は 1対 1通信である．CCSGでは，グレイドによって通信が制御されるプロ

セスの特性を明らかにすることを目的に，より簡単な通信方式を採用した．Mboneの

ような通信方式は，前章の CCBと CCSGを統合することによって実現できる．

大規模システムにおいては，全ての動作を理解することは困難である．そこで，ま

ず遠くの重要でないアクションを無視して動作の概要を得ることは，全体を把握する

ためにも有効である．CCSGでは，観測位置で実効グレイドの低いアクションを無視

した近似的な解析が可能である．この近似的解析を行なうために，パラメータとして

観測のレベル rをもつレベル 〈r〉等価 =〈r〉 を与える．レベル 〈r〉等価は，「観測位置で
の実効グレイドが −r 未満であるアクションは観測できない」という仮定のもとで等
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しい関係を表す．また，このような仮定のもとで行なわれる観測をレベル 〈r〉観測と
呼ぶ．観測のレベル rが大きいほどグレイドの低いアクションまで観測でき，=〈∞〉 は

CCSの観測合同 =ccs (定義 2.4.11)に相当する．例えば次の関係が成り立つ．

(l〈4〉.P )@a〈7〉 �=〈3〉 (τ.P )@a〈7〉
(l〈4〉.P )@a〈7〉 =〈2〉 (τ.P )@a〈7〉

(l〈4〉.P )@a〈7〉は，観測位置から経路 a〈7〉離れた位置にあるプロセス (l〈4〉.P )が，アク
ション l〈4〉を実行後，プロセス P のように振舞うことを表している．τ は観測できな

い内部アクションである．アクション l〈4〉は l〈4〉@a〈7〉として観測されるため，その
実効グレイドは 4− 7 = −3となる．すなわち，−3以上であるので観測レベル 3では

観測されなければならず，等式は成り立たない．一方，観測レベル 2では 4− 7 < −2
であるので，l〈4〉@a〈7〉は内部アクションとみなされ，上の等式が成り立つ．このよう
に，CCSGでは遠くのグレイドの低いアクションを内部アクションとみなし，それら

を可能な限り無視することによって，システムの振舞いを近似解析することができる．

5.3 CCSGの定義

まず，5.3.1小節で CCSGで用いる各集合を定義する．次に，5.3.2小節でプロセスの

位置関係を代数的に扱う方法を示す．そして，5.3.3小節と 5.3.4小節で CCSGの構文と

意味を定義する．

5.3.1 準備

まず，名前の無限集合N が与えられていると仮定し，N の要素を aで表す．ルータ

の集合 Ωは，名前の集合N と非負の実数の集合R+の直積集合

Ω = {a〈r〉 : a ∈ N , r ∈ R+}

として定義され，その要素は ωによって表される．CCSGではルータの接続方法につ

いて「１つのノードに接続されているルータは全て区別可能である」ことを仮定する．

ここで，二つのルータ a1〈r1〉,a2〈r2〉が区別できないとは，a1 = a2かつ r1 = r2の場合

である．例えば図 5.3に示されるように，もし P2と P4が区別できない 2 つのルータ

a2〈4〉を通して P0に接続されているならば，P2と P4は同じ場所にあると解釈される．
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図 5.3: 区別できないルータによる結合の解釈

つまり，P2と P4の間の経路は (a2〈4〉a2〈4〉)ではなく空列 εとなる．よって，任意の 2

点間の経路は，区別できないルータを続けることなく表現できる．そこで，経路の集

合 Ψを，次のように定義する．

Ψ = {s ∈ Ω∗|No-adjacent(s)}

ここで，Ω∗は有限ルータ列の集合を表し，No-adjacent(s)は sが 2つの連続した区別

できないルータ列をもたないことを表している．例えば，(a2〈4〉a2〈4〉) /∈ Ψである．

余名の集合 N を {a : a ∈ N}として与える．ここで，·は名前と余名の間の全単射
であり，a = aである．N と N の和集合N ∪N をラベルの集合 Lと呼び，その要素
を lで表す．このとき，アクションの集合 Actは，ラベルの集合 Lと実数の集合Rと
経路の集合 Ψの直積集合に内部アクション τ を加えて与えられる．

Act = {l〈r〉@s : l ∈ L, r ∈ R, s ∈ Ψ} ∪ {τ}

アクションは αによって表される．表 5.1に集合の要素を表す変数をまとめておく．

5.3.2 経路

図 5.1において，P1から P2への経路 s12は (a1〈6〉a2〈4〉)であり，P2から P3への経路

s23は (a2〈4〉a3〈1〉)である．このとき，s12と s23の和は，P1からP3への経路 (a1〈6〉a3〈1〉)
であることが期待される．つまり経路の和は，(a1〈6〉a2〈4〉a2〈4〉a3〈1〉)のような単なる
文字列の結合ではない．

この小節では，経路上に和，差，反転の演算子を定義し，それらに関する命題を与

える．2つの経路 s1と s2の和とは，s1の終点と s2の始点を同じ位置にしてできる，s1
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表 5.1: 各集合の要素を表す変数

集合 要素の名前 要素上の変数

N 名前 a, a′, a1, · · ·
N 余名 a, a′, a1, · · ·
R 実数 r, r′, r1, · · ·
L ラベル l, l′, l1, · · ·
Ω ルータ ω, ω′, ω1, · · ·
Ψ 経路 s, s′, s1, · · ·
Act アクション α, α′, α1, · · ·

の始点から s2の終点までの経路のことであり，(s1 ◦ s2)と記述される．和の演算子 ◦
は次のように，結合点の同じルータを順次消去することによって定義される．

定義 5.3.1 和の演算子 ◦ : Ψ×Ψ→ Ψを次のように定義する．

s1 ◦ s2 =



s′1 ◦ s′2 (s1 = s′1ω, s2 = ωs′2)

s1s2 (上記以外 )

図 5.4を用いて経路の計算方法を説明する．図中 ωiがルータ，siが経路を表し，各

経路は s1=ω1ω2ω3ω4, s2=ω4ω3ω5, s3=ω1ω2ω5のように与えられている．このとき，s3

は s1と s2の和になっており，s1と s2から次のように求められる．

s1 ◦ s2 = ω1ω2ω3ω4 ◦ ω4ω3ω5 = ω1ω2ω3 ◦ ω3ω5 = ω1ω2 ◦ ω5 = ω1ω2ω5 = s3

次に経路の向きを反転する演算子 revを定義する．

定義 5.3.2 反転の演算子 rev : Ψ→ Ψを次のように定義する．

rev(s) =




rev(s′)ω (s = ωs′)

ε (s = ε)
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図 5.4: 経路演算の例

最後に差の演算子を定義する．2つの経路 s1と s2の差とは，s1の終点と s2の終点

を同じ位置にしてできる，s1の始点から s2の始点までの経路のことであり，(s1 @ s2)

と記述される．差の演算子 @は，和と反転の演算子を用いて定義できる．

定義 5.3.3 差の演算子 @ : Ψ×Ψ→ Ψを次のように定義する．

s1 @ s2 = s1 ◦ rev(s2)

例えば，図 5.4の s1は s3と s2の差になっており，s3と s2から次のように求められる．

s3 @ s2 = s3 ◦ rev(s2) = ω1ω2ω5 ◦ rev(ω4ω3ω5) = ω1ω2ω5 ◦ ω5ω3ω4

= ω1ω2 ◦ ω3ω4 = ω1ω2ω3ω4 = s1

CCSGでは 2つのアクションの同期の可能性を調べるために，2点間の損失距離を

求めることが重要である．そこで経路の損失距離を求める関数 lossを定義する．

定義 5.3.4 関数 loss : Ψ→ R+を次のように定義する．

loss(s) =



r + loss(s′) : (s = a〈r〉 s′)
0 : (s = ε)

2つの経路が与えられ，かつそれらの終点が同じであるとき，それらの 2つの始点の

間の損失距離を求めることが，しばしば必要となる．例えば，図 5.4の AB間の損失距

離は s3と s2を用いて，loss(s3 @ s2)によって求められる．
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この経路の演算はベクトルの演算に似ており，命題 5.3.1に示すような関係が成り

立つ．

命題 5.3.1 任意の s, si ∈ Ψについて，次式が成り立つ．

(1) s ◦ ε = ε ◦ s = s

(2) s @ s = ε

(3) (s1 ◦ s2) ◦ s3 = s1 ◦ (s2 ◦ s3)

(4) (s1 @ s2) @ s3 = s1 @ (s3 ◦ s2)

(5) (s1 ◦ s2) @ s3 = s1 ◦ (s2 @ s3)

(6) (s1 ◦ s2) @ s3 = s1 @ (s3 @ s2)

(7) s1 @ s2 = (s1 ◦ s) @ (s2 ◦ s)
(8) s1 ◦ s2 = s3 ⇐⇒ s1 = s3 @ s2

(9) loss(s1 ◦ s2) ≥ |loss(s1)− loss(s2)|
(10) loss(s1 ◦ s2) ≤ loss(s1) + loss(s2)

証明 (3)と (9)の証明のみ示す．他は同様に，またはより簡単に証明できる．

(3) s2の長さについて場合分けをする．s2 = εの場合は簡単である．s2の長さが 2以

上の場合は長さに関する帰納法を用いる．s1 = s′1ω かつ s2 = ωかつ s3 = ωs′3の

場合が最も重要である．このとき，

(s1 ◦ s2) ◦ s3 = (s
′
1ω ◦ ω) ◦ ωs′3 = (s′1 ◦ ε) ◦ ωs′3 = (s′1ε) ◦ ωs′3 = s′1 ◦ ωs′3,

s1 ◦ (s2 ◦ s3) = s′1ω ◦ (ω ◦ ωs′3) = s′1ω ◦ (ε ◦ s′3) = s′1ω ◦ (εs′3) = s′1ω ◦ s′3.

となる．ここで，もし s′1 = s′′1ω
′ならば，s1 = s′′1ω

′ω ∈ Ψより，ω �= ω′である．

同様に，もし s′3 = ω′′s′′3ならば，ω �= ω′′ である．よって，

s′1 ◦ ωs′3 = s′1ωs
′
3 = s′1ω ◦ s′3

を得る．これ以外の場合はこの場合より簡単である．

(9) s1 = εか s2 = εの場合は簡単であるので省略する．s1 = s′1ωかつ s2 = ωs′2の場

合は次のように s1と s2の長さの和に関する帰納法を用いる．

loss(s1 ◦ s2) = loss(s′1ω ◦ ωs′2) = loss(s′1 ◦ s′2) ≥ |loss(s′1)− loss(s′2)|
= |loss(s′1) + loss(ω) − (loss(ω) + loss(s′2))|
= |loss(s′1ω)− loss(ωs′2)| = |loss(s1)− loss(s2)|
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それ以外の場合，つまり ω �= ω′ で s1 = s′1ω かつ s2 = ω′s′2 の場合は，任意の

s ∈ Ψについて loss(s) ≥ 0であるから，次のように直接示される．

loss(s1 ◦ s2) = loss(s1s2) = loss(s1) + loss(s2) ≥ |loss(s1)− loss(s2)|

5.3.3 構文

CCSと同様に，プロセスの動作はプロセス式によって記述される．まず，プロセス

変数の集合 Xccsgとプロセス定数の集合Kccsgが与えられていると仮定する．CCSGの

プロセス式 (E,F, · · ·で表す)の集合 Eccsgは次のように定義される．

定義 5.3.5 プロセス式の集合 Eccsgは次の式を含む最小の集合である

X : プロセス変数 (X ∈ Xccsg)
A : プロセス定数 (A ∈ Kccsg)

0 : 無動作プロセス

α.E : 逐次 (α ∈ Act)

E + F : 選択

E|F : 並行合成

E[f ] : リラベリング (f はリラベリング関数 )

E\L〈r〉(s) : 局所制限 (r ∈ R+, s ∈ Ψ, L ⊆ L)
E@s : 経路 (s ∈ Ψ)

ここで，E,F はすでに Eccsgの要素であるとする．

CCS と同様に，リラベリング関数 f は f(l) = f (l) を満たすラベルからラベルへ

の関数であり，ラベル aを bに変更するリラベリング関数を (b/a)と書く．便宜的に

f(l〈r〉@s) = f (l)〈r〉@sかつ f(τ ) = τ とし，f をアクションの集合 Act上に拡張する．

この条件にみられるように，ルータの名前を変えることはできない．

プロセス変数を含まないプロセス式をプロセスと呼び，プロセスの集合を Pccsg，そ
の要素を P,Q,R, · · ·で表す．プロセス定数は定義式によって意味を与えられるプロセ
スであり，全てのプロセス定数 Aについて，A def

= P の形の定義式があると仮定する．

以下，各演算子の役割と，プロセス式の位置関係について説明する．
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• α.E はアクション αを起こした後は Eのように振舞うプロセス式である．プロ

セス式 α.Eとその部分式 Eの位置は同じである．α = l〈r〉@sならば，sはアク
ションが起こった位置から Eの位置までの経路を表している．

• E + F は Eか F のように振舞うプロセス式である．この選択は Eか F のアク

ションによって行なわれる．E + F , E, F の位置は全て同じである．

• E|F は Eと F の並行動作を表す．E|F , E, F の位置は全て同じである．

• E[f ] は，Eの全てのアクションのラベルがリラベリング関数 f によって変更さ

れていることを除いて，Eと同じように振舞う．E[f ]と Eの位置は同じである．

• E\L〈r〉(s) は制限領域の中心における制限力が rである局所制限を行なう．sはその

制限領域の中心から E の位置までの経路を表している．制限領域の中心から経

路 s′離れた位置で生じたアクションに対する制限力はその損失距離 loss(s′)だけ

減少しており，その実際に有効になる制限力 (r − loss(s′))を実効制限力と呼ぶ．

アクションのグレイドの絶対値がその実効制限力以下であり，そのラベルが Lに

含まれるならば，そのアクションは制限される (5.3.4小節の例参照)．E\L〈r〉(s)と
Eの位置は同じである．

• E@sは Eから E@sまでの位置が経路 sだけ離れていることを表す．

例えば E@s|F@s′では，E@sと F@s′と E@s|F@s′が同じ位置にある．つまり，E
から E@s|F@s′までの経路は sであり，F から E@s|F@s′ までの経路は s′である．さ

らに，Eから F までの経路は (s @ s′)によって求められる．

演算子の結合の優先順位は {局所制限 ,リラベリング ,経路 } >逐次 >並行合成 >

選択，である．

5.3.4 意味

CCSと同様に，CCSGの意味をラベル付遷移システムによって定義する．

定義 5.3.6 CCSGの意味は次のラベル付遷移システムによって与えられる．

(Eccsg, Act,−→)

ここで，遷移の集合 −→は図 5.5の推論規則を満たす最小の関係である．
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名前 仮定 � 結果

Act � α.E α−→ E

Choice1 E
α−→ E ′ � E + F

α−→ E ′

Choice2 F
α−→ F ′ � E + F

α−→ F ′

Com1 E
α−→ E ′ � E|F α−→ E ′|F

Com2 F
α−→ F ′ � E|F α−→ E|F ′

Com3 E
l〈r1〉@s1
−−−−→ E′, F

l〈r2〉@s2
−−−−→ F ′, r1 + r2 ≥ loss(s1 @ s2) � E|F τ−→ E ′|F ′

Rel E
α−→ E ′ � E[f ] f(α)−→ E ′[f ]

Res1 E
l〈r1〉@s1
−−−−→E ′, (l /∈L ∪ L or |r1| > r2 − loss(s1 @ s2)) � E\L〈r2〉(s2)

l〈r1〉@s1
−−−−→E ′\L〈r2〉(s2)

Res2 E
τ−→ E ′ � E\L〈r2〉(s2)

τ−→ E′\L〈r2〉(s2)
Rec P

α−→ P ′, A
def
= P � A α−→ P ′

Rou1 E
l〈r〉@s1
−−−−→ E ′ � E@s2

l〈r〉@(s1◦s2)
−−−−−−−−→ E ′@s2

Rou2 E
τ−→ E ′ � E@s2

τ−→ E′@s2

図 5.5: CCSGのプロセス式上のラベル付状態遷移の推論規則

CCSとの違いは，Rou1, Com3, Res1 にある．以下，これらの規則について説明

する．

Rou1の Eのアクション l〈r〉@s1は，アクションが生じた位置から Eまでの経路が

s1であることを表している．E@s2は E から経路 s2だけ離れているので，このアク

ションが生じた位置から E@s2までの経路は (s1 ◦ s2)となる．

CCSと同様に，Com3は相補的なラベル (l, l)をもつ 2つのアクションの同期を表し

ている．ただし，同期条件「グレイドの和が損失距離以上」を考慮して条件 r1 + r2 ≥
loss(s1 @ s2)が付加されている．5.3.2小節で述べたように loss(s1 @ s2)は 2つのアク

ションの損失距離である．

Res1 の条件 |r1| > r2 − loss(s1 @ s2)は，グレイド r1 の絶対値が実効制限力 (r2 −
loss(s1 @s2))より大きいときは，ラベルが Lに含まれていても制限できないことを表し

ている．r2は s2 で示される制限領域の中心での制限力であり，その中心からアクショ

ンの生じた位置までの損失距離は loss(s1 @ s2)である．
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P

観測位置

制限中心
(制限力 7)

c 5

実効制限力 4

a1 4

a2 1 a3 2

図 5.6: 局所制限の例

局所制限について，次の例を用いて説明する．

SYS ≡ (P@s1)\{c}〈7〉(s2), P ≡ (c〈5〉@ε).0

ここで，s1 = a2〈1〉a1〈4〉, s2 = a3〈2〉a1〈4〉である．図 5.6に SYSの位置関係を示す．P

はアクション c〈5〉を起こすと停止するプロセスである．P から SYS までは経路 s1離

れており，SYSは cの局所制限を行なっている．制限領域の中心から SYSまでは経路

s2離れており，中心における制限力は 7である．このとき，P から制限領域の中心ま

での損失距離は次のように求められる．

loss(s1 @ s2) = loss(s1 ◦ rev(s2)) = loss((a2〈1〉a1〈4〉) ◦ (a1〈4〉a3〈2〉))
= loss(a2〈1〉a3〈2〉) = 3

よって，P に対する実効制限力は (7− 3 =)4 となり，P の c〈5〉は制限されない．

5.4 CCSGの等価性

本節では，並行システムの振舞いを局所的に近似解析するために有効な等価性を与

える．まず，5.4.1小節では，観測位置の違いを補正するシフト (s)等価を定義する．次

に，5.4.2小節で，CCSの観測等価 (定義 2.4.10)に観測レベルの概念を導入してレベル

〈r〉弱等価を定義する．レベル 〈r〉弱等価は，グレイドの低い遠くのアクションを内部
アクションと同じように (可能な限り)無視し，観測的に区別できない振舞いを等しい

とみなす同値関係である．ただし，観測等価と同様にレベル 〈r〉弱等価も選択演算子
+によって保存されない問題がある．そこで，5.4.3小節で，レベル 〈r〉弱等価に含ま
れ，かつ選択演算子 +によって保存される最大の関係としてレベル 〈r〉等価を定義す
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る．さらに，5.4.4小節では，有限逐次プロセスに対して健全で完全なレベル 〈r〉等価
の公理系A〈r〉を与える．また，5.4.5小節では，レベル 〈r〉観測を考慮したプロセス論
理の充足関係を定義し，その充足関係とレベル 〈r〉弱等価の関係を明らかにする．

5.4.1 シフト (s)等価

観測位置によってシステムが異って観測されるため，それらの観測位置の違いを補

正するシフト (s)等価を，次のシフト (s)双模倣をもとに定義する．

定義 5.4.1 s ∈ Ψとする．プロセス上の関係Sがシフト (s)双模倣であるとは，(P,Q) ∈
Sならば，任意の l〈r〉@s′ ∈ Actについて，次の 4つの条件が成り立つことである．

(i) P
l〈r〉@s′
−−−−→ P ′ならば，ある Q′について Q

l〈r〉@(s′◦s)
−−−−→ Q′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．

(ii) P
τ−→ P ′ならば，ある Q′について Q

τ−→ Q′ かつ (P ′, Q′) ∈ S を満たす．

(iii) Q
l〈r〉@s′
−−−−→ Q′ならば，ある P ′について P

l〈r〉@(s′(s)
−−−−→ P ′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．

(iv) Q
τ−→ Q′ならば，ある P ′について P

τ−→ P ′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．

定義 5.4.2 もし，あるシフト (s)双模倣 Sにおいて (P,Q) ∈ Sならば，プロセス P と

Qはシフト (s)等価であるといい，P ≺∼(s) Qと書く．

定義 5.4.1の (i)と (iii)の (s′ ◦ s)と (s′ @s)が，右辺と左辺の観測者の位置の違い sを

補正している．≺∼(s)は同値関係ではないが，次のようにパラメータ付きの反射律，対

称律，推移律が成り立つ．

命題 5.4.1 次の関係が成り立つ．

(1) P
≺∼(ε) P

(2) P
≺∼(s) Qならば Q

≺∼(rev(s)) P

(3) P
≺∼(s1) Qかつ Q

≺∼(s2) Rならば P
≺∼(s1◦s2) R

証明 (1)については，s ◦ ε = s @ ε = sより明らか．(2)については，s′ ◦ rev(s) = s′ @ s

と s′ @ rev(s) = s′ ◦ sより明らか．(3)について，次の集合 Sがシフト (s1 ◦ s2)双模倣
になることを示す．

S = {(P,R) : ∃Q. P ≺∼(s1) Q,Q
≺∼(s2) R}
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(P,R) ∈ Sとする．すなわち，あるQについて，P ≺∼(s1) Q
≺∼(s2) Rである．ここでは，

最も興味深い，定義 5.4.1の (iii)を満たすことのみ示す．すなわち，R
l〈r〉@s
−−−−→ R′とす

る．Q ≺∼(s2) Rより，あるQ′について，Q
l〈r〉@(s(s2)

−−−−−−−−→ Q′かつQ′ ≺∼(s2) R
′を得る．さら

に，P ≺∼(s1) Qより，あるP ′について，P
l〈r〉@((s(s2)(s1)

−−−−−−−−−−→ P ′かつ P ′ ≺∼(s1) Q
′を得る．こ

こで，命題 5.3.1(4)より (s@ s2) @s1 = s@ (s1 ◦ s2)である．よって，P
l〈r〉@(s((s1◦s2))
−−−−−−−−−−→ P ′

を得る．また，P ′ ≺∼(s1) Q
′ ≺∼(s2) R

′より，(P ′, R′) ∈ Sである．

この命題が示すように，全ての s ∈ Ψについて ≺∼(s)の和集合をとってつくられる関

係 (
⋃
s∈Ψ

≺∼(s))は同値関係になる．また，s ◦ ε = s @ ε = sであるので，≺∼(ε)は CCSの

強等価 ∼ (定義 2.4.2)に同じである．強等価の経路演算子に関する等式を次に示す．

命題 5.4.2 次の等式が成り立つ．

(1) ((l〈r〉@s).P )@s′ ∼ (l〈r〉@(s ◦ s′)).(P@s′)
(2) (P1|P2)@s ∼ (P1@s)|(P2@s)

(3) (P@s1)@s2 ∼ P@(s1 ◦ s2)

証明 (2)の証明のみ示す．他の場合も同様である．(2)のために次の集合 Sがシフト
(ε)双模倣であることを示す．

S = {((P1|P2)@s, (P1@s)|(P2@s)) : s ∈ Ψ, Pi ∈ Pccsg}

ここでは，重要なCom3による同期の場合のみ示す．(ii) (P1|P2)@s
τ−→ P ′とする．こ

のときRou2より，あるP ′
12について，P1|P2

τ−→ P ′
12かつP ′ ≡ P ′

12@sが得られる．さら

に，Com3より，ある l, r1, r2, s1, s2, P
′
1, P

′
2について，P1

l〈r1〉@s1
−−−−→ P ′

1かつP2

l〈r2〉@s2
−−−−→ P ′

2

かつ P ′
12 ≡ P ′

1|P ′
2かつ P ′ ≡ (P ′

1|P ′
2)@sかつ r1+ r2 ≥ loss(s1 @s2)が得られる．P1と P2

について，Rou1より P1@s
l〈r1〉@(s1◦s)
−−−−−−−−→ P ′

1@sと P2@s
l〈r2〉@(s2◦s)
−−−−−−−−→ P ′

2@sを導ける．ま

た，命題 5.3.1(7)より，(s1◦s)@(s2◦s) = s1@s2である．よって，r1+r2 ≥ loss(s1@s2) =

loss((s1 ◦ s) @ (s2 ◦ s))．ゆえに，Com3より (P1@s)|(P2@s)
τ−→ (P ′

1@s)|(P ′
2@s)を導け

る．ここで，((P ′
1|P ′

2)@s, (P
′
1@s)|(P ′

2@s)) ∈ Sである．

(iv) 同様にして，(P1@s)|(P2@s)
τ−→ Q′ならば，(P1|P2)@s

τ−→ P ′かつ (P ′, Q′) ∈ S
のような P ′が存在する．

(1)式と (2)式は，各々逐次と並行合成への経路の分配則であり，(3)は経路の結合

則である．
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次の命題は経路演算子 @を使って観測位置を経路 s′だけ移動したとき，シフト (s)

等価がどのように保存されるかを表している．

命題 5.4.3

(1) P
≺∼(s) Qならば，P

≺∼(s◦s′) Q@s
′

(2) P
≺∼(s) Qならば，P@rev(s′)

≺∼(s′◦s) Q

証明 (1)について，次の集合 Sがシフト (s ◦ s′)双模倣であることを示す．

S = {(P,Q@s′) : P ≺∼(s) Q}

(P,Q1@s
′) ∈ S とする．すなわち，P ≺∼(s) Q1 である．ここでは，定義 5.4.1の (iii)

のみ示す．Q1@s
′
a〈r〉@s′′
−−−−→ Q′とする．Rou1より，ある s1と Q′

1について，Q1

a〈r〉@s1
−−−−→

Q′
1 かつ Q′ ≡ Q′

1@s
′ かつ s′′ = s1 ◦ s′ を得る．P ≺∼(s) Q1 より，ある P ′ について，

P
a〈r〉@(s1(s)

−−−−−−−−→ P ′かつ P ′ ≺∼(s) Q
′
1を得る．ここで，命題 5.3.1(8)より，s1 = s′′ @ s′で

ある．さらに，命題 5.3.1(4)より，s1 @ s = (s′′ @ s′) @ s = s′′ @ (s ◦ s′)である．それゆ
え，P

a〈r〉@(s′′((s◦s′))
−−−−−−−−−−→ P ′である．また，P ′ ≺∼(s) Q

′
1より，(P

′, Q′
1@s

′) ∈ Sである．

(2)についても同様である．

次の命題は，≺∼(s)が並行合成演算子 |によって保存されることを示している．

命題 5.4.4 P1
≺∼(s) Q1かつ P2

≺∼(s) Q2ならば，P1|P2
≺∼(s) Q1|Q2 である．

証明 次の集合 Sがシフト (s)双模倣であることを示す．

S = {(P1|P2, Q1|Q2) : P1
≺∼(s) Q1, P2

≺∼(s) Q2}

(P1|P2, Q1|Q2) ∈ Sとする．ここでは，最も重要な定義 5.4.1の (ii)のCom3による場

合のみ示す．(P1|P2)
τ−→ P ′を仮定する．Com3より，ある l, r1, r2, s1, s2, P

′
1, P

′
2に

ついて，P1

l〈r1〉@s1
−−−−→ P ′

1かつ P2

l〈r2〉@s2
−−−−→ P ′

2かつ P ′ ≡ P ′
1|P ′

2 かつ r1 + r2 ≥ loss(s1 @ s2)

を得る．ここで，各 i ∈ {1, 2} について Pi
≺∼(s) Qi より，Q1

l〈r1〉@(s1◦s)
−−−−−−−−→ Q′

1 かつ

Q2

l〈r2〉@(s2◦s)
−−−−−−−−→ Q′

2かつP ′
i

≺∼(s) Q
′
iを得る．また，命題 5.3.1(7)より，r1+r2 ≥ loss(s1 @

s2) = loss((s1 ◦ s) @ (s2 ◦ s))である．ゆえに，Com3より，(Q1|Q2)
τ−→ (Q′

1|Q′
2)を得

る．また，P ′
1

≺∼(s) Q
′
1かつ P ′

2
≺∼(s) Q

′
2より，(P

′
1|P ′

2, Q
′
1|Q′

2) ∈ Sである．
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5.4.2 レベル 〈r〉弱等価

この小節では，観測等価≈ (定義 2.4.10)に，「観測位置での実効グレイドが −r未満
であるアクションは観測できない」というレベル 〈r〉観測の概念を導入して，レベル
〈r〉弱等価を定義する．まず，必要な記法を準備する．

Act∗ を空列 εを含む有限アクション列の集合とし，その要素を t, t′, t1, · · · で表す．
t = α1 · · ·αn ∈ Act∗について，もし E

α1−→ · · · αn−→ E ′ならば，E t−→ E′ と書く．特

に，E ε−→ E′は E ′ ≡ Eを表す．

次にレベル 〈r〉観測を考慮して，アクションの実効グレイドが −rより低いアクショ
ンを無視するための閾値関数を定義する．

定義 5.4.3 関数 φ : Act∗ ×R → Act∗を次のように定義する．

φ(t, r) =




(l〈r′〉@s)φ(t′, r) (t = (l〈r′〉@s)t′, r′ − loss(s) ≥ −r)
φ(t′, r) (t = (l〈r′〉@s)t′, r′ − loss(s) < −r) or (t = τ t′)

ε (t = ε)

この近似解析で注意しなければならないことは，「グレイドの高過ぎるアクションの

観測は不確定になる」ことである．直観的には，無視されるほど低いグレイドをもつ

アクションと同期する可能性があるため，その実行が観測できない場合がある．これ

は高感度な受信機がノイズを拾ってしまう現象に似ている．具体的には，観測位置か

ら経路 s離れた位置では，観測レベルは r − loss(s)まで減少しているため，このレベ

ルを越えるアクションは不確定要素をもつ．このことを考慮し，次の関数も定義する．

定義 5.4.4 関数 θ : Act∗ ×R → Act∗を次のように定義する．

θ(t, r) =




(l〈r′〉@s)θ(t′, r) (t = (l〈r′〉@s)t′, |r′| ≤ r − loss(s))

θ(t′, r) (t = (l〈r′〉@s)t′, |r′| > r − loss(s)) or (t = τ t′)

ε (t = ε)

つまり，レベル 〈r〉観測ではアクションを，常に観測できない観測不能アクション，
常に観測できる観測可能アクション，時々観測できない観測不確定アクションの 3つに

分類できる．例えば，レベル 〈1〉観測では，(c〈−2〉@ε)は観測不能アクション，(c〈0〉@ε)
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図 5.7: アクション l〈r′〉@sの観測可能性

は観測可能アクション，(c〈2〉@ε)は観測不確定アクションである．アクション (c〈2〉@ε)
が不確定になるのは，観測不能な (c〈−2〉@ε)と同期できるためである．一方，(c〈0〉@ε)
は (c〈−2〉@ε)とは同期できず，不確定にはならない．レベル 〈r〉観測におけるアクショ
ンの分類と関数 φ, θの関係は次のとおりである．

αは観測可能 ⇐⇒ φ(α, r) = α, θ(α, r) = α

αは観測不能 ⇐⇒ φ(α, r) = ε, θ(α, r) = ε

αは観測不確定 ⇐⇒ φ(α, r) = α, θ(α, r) = ε

また，図 5.7に，アクション l〈r′〉@sが r′と sによってどのアクションに分類されるか

を示す．近い (損失距離 loss(s)が小さい) アクションはグレイドが低くても観測でき

るが，遠くなるに従って観測できるアクションは減少する．

次に，各 r ∈ Rについて，状態遷移システム

(Eccsg, Act∗,=⇒〈r〉)

を定義する．この =⇒〈r〉は観測不確定アクションと観測不能アクションを暗に含む状

態遷移関係であり，次のように与えられる．

定義 5.4.5 r ∈ R とする．t ∈ Act∗ について，θ(t, r) = ε かつ E
t−→ E′ ならば

E
ε
=⇒〈r〉 E

′ である．この ε
=⇒〈r〉は =⇒〈r〉と略記される．さらに t = α1 · · ·αnについ

て，E =⇒〈r〉
α1−→=⇒〈r〉 · · · =⇒〈r〉

αn−→=⇒〈r〉 E
′ならば，E t

=⇒〈r〉 E
′である．

132



この状態遷移関係を用いて，レベル 〈r〉弱等価を次のレベル 〈r〉双模倣をもとに定義
する．

定義 5.4.6 r ∈ Rとする．プロセス上の関係Sがレベル 〈r〉双模倣であるとは，(P,Q) ∈
Sならば，任意の α ∈ Actについて，次の 2つの条件が成り立つことである．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′について，Q

φ(α,r)
========⇒〈r〉 Q

′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．
(ii)Q

α−→ Q′ならば，ある P ′について，P
φ(α,r)
========⇒〈r〉 P

′ かつ (P ′, Q′) ∈ Sを満たす．

定義 5.4.7 もし，あるレベル 〈r〉双模倣 S において (P,Q) ∈ S ならば，プロセス P

と Qはレベル 〈r〉弱等価であるといい，P ≈〈r〉 Qと書く．

定義 5.4.6の=⇒〈r〉の上には θではなく φが使われている．これは，グレイドの高い

アクションは不確定ではあっても無視されてはならないためである．次の命題 5.4.5に

示すように ≈〈r〉は同値関係である．

命題 5.4.5 次の関係が成り立つ．

(1) P ≈〈r〉 P

(2) P ≈〈r〉 Qならば，Q ≈〈r〉 P である．

(3) P ≈〈r〉 Qかつ Q ≈〈r〉 Rならば，P ≈〈r〉 Rである．

証明 反射律 (1)と対称律 (2)は容易に示される．推移律 (3)については，まず次の補

題 (∗)が成り立つことを証明する：

P ≈〈r〉 Qかつ P =⇒〈r〉 P
′ならば，

ある Q′について，Q =⇒〈r〉 Q
′かつ P ′ ≈〈r〉 Q

′である．

P ≈〈r〉 Q かつ P =⇒〈r〉 P
′ とする．すなわち，ある t について，θ(t, r) = ε か

つ P
t−→ P ′である．tの長さに関する帰納法を用いる．t = εの場合は明らかである．

t = αt1とする．すなわち，あるP1について，θ(α, r) = ε，θ(t1, r) = ε，P α−→ P1
t1−→ P ′

である．仮定 P ≈〈r〉 Qより，あるQ1について，Q
φ(α,r)
========⇒〈r〉 Q1かつ P1 ≈〈r〉 Q1を得

る．さらに，帰納法の仮定より，あるQ′について，Q1 =⇒〈r〉 Q
′かつP ′ ≈〈r〉 Q

′である．

また，θと φの定義より，θ(α, r) = εならば θ(φ(α, r), r) = εであるので，Q =⇒〈r〉 Q1

である．よって，Q =⇒〈r〉 Q1 =⇒〈r〉 Q
′を得る．ゆえに，補題 (∗)は証明された．
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この補題 (∗)を用いて，次の Sがレベル 〈r〉双模倣であることを証明する．

S = {(P,R) : ∃Q. P ≈〈r〉 Q ≈〈r〉 R}

(P,R) ∈ Sかつ P
α−→ P ′とする．P ≈〈r〉 Qより，ある Q′について，Q

φ(α,r)
========⇒〈r〉 Q

′

かつ P ′ ≈〈r〉 Q
′を得る．さらに，Q ≈〈r〉 Rより，補題 (∗)を用いて，R φ(φ(α,r),r)

========⇒〈r〉 R
′

かつ Q′ ≈〈r〉 R
′を得られる．ここで，φの定義より φ(α, r) = φ(φ(α, r), r)である．ま

た，P ′ ≈〈r〉 Q
′ ≈〈r〉 R

′より，(P ′, R′) ∈ Sである．

また，次の命題 5.4.6に示すように，レベル 〈r〉弱等価 ≈〈r〉は，観測レベルを上げる

ことによって，より詳細にプロセスの振舞いを区別するようになる．十分にレベル rを

高くとれば，観測できないアクションは内部アクション τ のみとなる．特に，レベル

〈∞〉弱等価は CCSの観測等価 ≈に同じである．

命題 5.4.6 r ≥ r′ならば ≈〈r〉 ⊆ ≈〈r′〉である．

証明 r′ ≤ rかつ P
φ(α,r)
=====⇒〈r〉 P

′ ならば，P
φ(α,r′)
=====⇒〈r′〉 P

′であることを示せば十分であ

る．r′ ≤ rかつ P =⇒〈r〉 P1

φ(α,r)

−−−−→ P2 =⇒〈r〉 P
′ とする．θの定義より，θ(t, r) = εな

らば θ(t, r′) = εであるので，P =⇒〈r′〉 P1と P2 =⇒〈r′〉 P
′を得る．αについて次の 3

つの場合分けを行なう．

• α = l〈r1〉@sかつ −r′ < r1 − loss(s) の場合：r′ ≤ rより，φ(α, r) = α = φ(α, r′)

である．よって，P1

φ(α,r′)
−−−−→ P2を得る．

• α = l〈r1〉@sかつ −r < r1 − loss(s) ≤ −r′ の場合：このとき，φ(α, r) = αか

つ φ(α, r′) = ε である．よって，P1
α−→ P2 である．また，φ(α, r′) = ε より，

θ(α, r′) = εである．すなわち，P1 =⇒〈r′〉 P2を得る．ここで，φ(α, r′) = εより，

P1
φ(α,r′)
=====⇒〈r′〉 P2 である．

• 上記以外の場合：φ(α, r) = ε = φ(α, r′)より，P1

φ(α,r′)
−−−−→ P2を得る．

以上をまとめて P
φ(α,r′)
=====⇒〈r′〉 P

′を得る．

次の命題 5.4.7が示すように，≈〈r〉は並行合成演算子によって保存され，制限演算子

によっても条件付きで保存される．(3)の条件 (r′ + loss(s′) ≤ r)は，直観的には制限

領域 (中心までの損失距離 loss(s′)，半径 r′の内側)が観測不能領域 (半径 rの外側)に

入らないことを意味している．
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命題 5.4.7 P1 ≈〈r〉 P2ならば，次の関係が成り立つ．

(1) α.P1 ≈〈r〉 α.P2

(2) P1|Q ≈〈r〉 P2|Q
(3) P1\L〈r′〉(s′) ≈〈r〉 P2\L〈r′〉(s′) if r′ + loss(s′) ≤ r

(4) P1@s
′ ≈〈r′〉 P2@s

′ if r′ + loss(s′) ≤ r

証明

(1) α.P1
α−→ P1かつ α.P2

α−→ P2かつ P1 ≈〈r〉 P2より明らか．

(2) 次の Sがレベル 〈r〉双模倣であることを示す．

S = {(P1|P0, P2|P0) : P1 ≈〈r〉 P2}

(P1|P0, P2|P0) ∈ S を仮定する．ここでは，Com3による同期の場合のみ示す．

P1|P0
τ−→ P ′とする．Com3より，ある l, r1, r0, s1, s0, P

′
1, P

′
0について，P1

l〈r1〉@s1
−−−−→

P ′
1かつ P0

l〈r0〉@s0
−−−−→ P ′

0かつ P ′ ≡ P ′
1|P ′

0かつ r1+ r0 ≥ loss(s1 @ s0)
(∗1) を得る．さ

らに，P1 ≈〈r〉 P2より，ある P ′
2について，P2

φ(l〈r1〉@s1,r)
==============⇒〈r〉 P

′
2かつ P ′

1 ≈〈r〉 P
′
2

である．次の 2つの場合に分けて示す．

• r1 < loss(s1)− r (∗2) の場合：次のようにして，|r0| ≥ r0 > r − loss(s0)
(∗3)

を得る．

r0 − (r − loss(s0)) ≥ loss(s1 @ s0)− r1 − (r − loss(s0)) by (∗1)
> loss(s1 @ s0)− (loss(s1) − loss(s0)) by (∗2)
≥ loss(s1 @ s0)− |loss(s1)− loss(s0)|
= loss(s1 ◦ rev(s0))− |loss(s1)− loss(rev(s0))|
≥ 0 by 命題 5.3.1(9)

(∗3)より，θ(l〈r0〉@s0, r) = εなので，P0 =⇒〈r〉 P
′
0である．また，(∗2)より，

φ(l〈r1〉@s1, r) = εなので，P2 =⇒〈r〉 P
′
2である．Com1と Com2より，そ

れらは P2|P0 =⇒〈r〉 P
′
2|P ′

0を導く．ここで，φ(τ, r) = εより，P2|P0
φ(τ,r)
=====⇒〈r〉

P ′
2|P ′

0である．また，P
′
1 ≈〈r〉 P

′
2より (P ′

1|P ′
0, P

′
2|P ′

0) ∈ Sである．

• それ以外の場合 (すなわち，r1 ≥ loss(s1)− r)．このとき，φ(l〈r1〉@s1, r) =

l〈r1〉@s1である．Com1とCom3より，それらは P2|P0
τ
=⇒〈r〉 P

′
2|P ′

0を導く．
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ここで，θ(τ, r) = εより，P2|P0 =⇒〈r〉 Q
′ を得る．さらに，φ(τ, r) = εよ

り，P2|P0
φ(τ,r)
=====⇒〈r〉 P

′
2|P ′

0である．また，P
′
1 ≈〈r〉 P

′
2より (P ′

1|P ′
0, P

′
2|P ′

0) ∈ S
である．

(3) まず，次の補題 (∗∗)を証明する．

P =⇒〈r〉 P
′かつ r′ + loss(s′) ≤ rならば，P\L〈r′〉(s′) =⇒〈r〉 P

′\L〈r′〉(s′)である．

P =⇒〈r〉 P
′ かつ r′ + loss(s′) ≤ r (∗4)とする．P =⇒〈r〉 P

′ より，θ(t, r) = εか

つ P
t−→ P ′ となる tが存在する．tの長さに関する帰納法を用いる．長さ 0の

場合 (t = ε)は明らか．長さ 1以上の場合 (t = αt′)，すなわち P
α−→ P1

t′−→ P ′

の場合を示す．仮定より，θ(t′, r) = εかつ θ(α, r) = εである．帰納法の仮定より

P1\L〈r′〉(s′) =⇒〈r〉 P
′\L〈r′〉(s′)を得る．また，θ(α, r) = ε であるので，αは内部アク

ション τか，または |r1| > r− loss(s1)
(∗5)のような α = l1〈r1〉@s1である．α = τ

の場合は明らかであるので α = l1〈r1〉@s1の場合のみ示す．このとき，次のよう

にして |r1| > r′ − loss(s1 @ s
′) (∗6) を得る．

|r1| − (r′ − loss(s1 @ s
′))

> r − loss(s1) − r′ + loss(s1 @ s
′) by (∗5)

≥ r − loss(s1) − (r − loss(s′)) + loss(s1 @ s
′) by (∗4)

= −loss(s1) + loss(s′) + loss(s1 @ s
′)

≥ −loss(s1) + loss(s′) + |loss(s1)− loss(s′)| by 命題 5.3.1(9)

≥ 0

よって，Res1と (∗6)より，P
l1〈r1〉@s1
−−−−→ P1から，P\L〈r′〉(s′)

l1〈r1〉@s1
−−−−→ P1\L〈r′〉(s′) を導

ける．ここで，θ(l1〈r1〉@s1, r) = θ(α, r) = εより，P\L〈r′〉(s′) =⇒〈r〉 P1\L〈r′〉(s′)を得
る．よって，補題 (∗∗)が証明された．

この補題 (∗∗)を用いて，次の Sがレベル 〈r〉双模倣であることを示す．

S = {(P1\L〈r′〉(s′), P2\L〈r′〉(s′)) : P1 ≈〈r〉 P2, r
′ + loss(s′) ≤ r}

(P1\L〈r′〉(s′), P2\L〈r′〉(s′)) ∈ S かつ P1\L〈r′〉(s′)
α−→ P ′

1\L〈r′〉(s′) とする．この遷移を導く
最後の規則は Res1か Res2であるが，Res2の場合は簡単であるので，Res1の

場合を示す．つまり，ある l, r1, s1について，P1

l〈r1〉@s1
−−−−→ P ′

1かつ α = l〈r1〉@s1
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かつ (l /∈ L ∪ L または |r1| > r′ − loss(s1 @ s
′)) である．ここで，P1 ≈〈r〉 P2

より，ある P21, P22, P
′
2 について，P2 =⇒〈r〉 P21

φ(l〈r1〉@s1,r)
−−−−−−−−→ P22 =⇒〈r〉 P

′
2 か

つ P ′
1 ≈〈r〉 P

′
2 を得る．仮定 r′ + loss(s′) ≤ r より，上記の補題 (∗∗)によって，

P2\L〈r′〉(s′) =⇒〈r〉 P21\L〈r′〉(s′)かつP22\L〈r′〉(s′) =⇒〈r〉 P
′
2\L〈r′〉(s′)を得る．また，l /∈ L∪L

または |r1| > r′ − loss(s1 @ s
′)であるので，Res2 より，P21\L〈r′〉(s′)

φ(l〈r1〉@s1,r)
−−−−−−−−→

P22\L〈r′〉(s′)を得る．ここで，P ′
1 ≈〈r〉 P

′
2より，(P

′
1\L〈r′〉(s′), P ′

2\L〈r′〉(s′)) ∈ Sである．

(4) 上記の (3)の場合に同様である．

5.4.3 レベル 〈r〉等価

レベル 〈r〉 弱等価は観測等価と同様に選択演算子 + によって保存されない問題が

ある．この小節では，レベル 〈r〉 弱等価に含まれ，かつ選択演算子 + によって保存

される最大の同値関係として，レベル 〈r〉 等価を与える．先ず，アクション上の関係
≥〈r〉(⊆ Act× Act)を次のように定義する．

定義 5.4.8 r ∈ Rとする．レベル 〈r〉代用 ≥〈r〉は次のように定義されるアクション上

の関係である．

≥〈r〉={(α, α) : α ∈ Act} ∪ {(α, α′) : α, α′ ∈ Act, φ(α, r) = θ(α′, r) = ε}

(α ≥〈r〉 α
′)は，レベル 〈r〉観測において，アクション αの代わりにアクション α′を対

応させてもよいことを表している．例えば，次の関係は ≥〈r〉の特徴をよく表している．

τ ≥〈1〉 (c〈−2〉@ε), (c〈−2〉@ε) ≥〈1〉 τ

τ ≥〈1〉 (c〈2〉@ε) , (c〈2〉@ε) �≥〈1〉 τ

レベル 〈1〉観測では，(c〈−2〉@ε)は観測不能アクションであり，(c〈2〉@ε)は観測不確定
アクションである．観測不能アクションは内部アクション τ に同等であるが，観測不

確定アクションは同等ではない．観測不確定アクションは (観測不能アクションと同期

して) 内部アクションとして動作することがあるが，逆はできない．それは，観測不確

定アクションは観測可能アクションと同期することもできるためである．

次にレベル 〈r〉等価を定義する．
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定義 5.4.9 r ∈ Rとする．もし，任意の α ∈ Actについて，次の 2つの条件を満たす

ならば，P と Qはレベル 〈r〉等価であるといい，P =〈r〉 Qと書く．

(i) P
α−→ P ′ならば，ある Q′, α′について Q

α′
=⇒〈r〉 Q

′, P ′ ≈〈r〉 Q
′, α ≥〈r〉 α

′を満たす．

(ii)Q
α−→ Q′ならば，ある P ′, α′について P

α′
=⇒〈r〉 P

′, P ′ ≈〈r〉 Q
′, α ≥〈r〉 α

′を満たす．

レベル 〈r〉弱等価 ≈〈r〉との違いは，レベル 〈r〉等価 =〈r〉では最初の各アクションに

ついては，代用可能なアクションによって対応されなければならないことである．レ

ベルが高くなるに従って，代用できるアクションの選択の幅は狭くなり，レベル 〈∞〉
等価 =〈∞〉は観測合同 =ccsと同じになる．

命題 5.4.8と命題 5.4.9 に示されるように，レベル 〈r〉等価は，レベル 〈r〉弱等価に
含まれ，かつ選択演算子 +によって保存される最大の同値関係である．

命題 5.4.8 P1 =〈r〉 P2ならば，任意の Rについて，P1 +R =〈r〉 P2 +Rである．

証明 P1 =〈r〉 P2かつ P1+R
α−→ P ′とする．この遷移を導く次の 2つの場合を考える．

• Choice1より，P1+R
α−→ P ′から P1

α−→ P ′を得る．P1 =〈r〉 P2であるので，あ

る Q′と α′について，P2
α′
=⇒〈r〉 Q

′かつ P ′ ≈〈r〉 Q
′かつ α ≥〈r〉 α

′である．遷移列

P2
α′
=⇒〈r〉 Q

′ の長さは必ず 1以上であるので，Choice1 より，P2 + R
α′
=⇒〈r〉 Q

′

を導ける．

• Choice2 より，P1 + R
α−→ P ′ から R

α−→ P ′ を得る．よって，Choice2 より，

P2 +R
α−→ P ′を導く．すなわち，P2 +R

α
=⇒〈r〉 P

′でもある．ここで，α ≥〈r〉 α

である．

命題 5.4.9 L(P1) ∪ L(P2) �= N とする．任意の Qについて P1 + Q ≈〈r〉 P2 + Qなら

ば，P1 =〈r〉 P2である．ここで，L(P )は P に現れる全てのアクションの名前の集合で

ある．

証明 L(P1) ∪ L(P2) �= N であるので，c /∈ L(P1) ∪ L(P2) のような c ∈ N が存在
する．C def

= (c〈r0〉@ε).C とすると，仮定より P1 + C ≈〈r〉 P2 + C である．ここで，

r0 ≥ −rとする．このとき，P1 =〈r〉 P2を証明するために，P1
α−→ P ′

1とする．Choice1
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より，P1 + C
α−→ P ′

1 を導く．P1 + C ≈〈r〉 P2 + C であるので，ある P ′
2 について，

P2 + C
φ(α,r)
========⇒〈r〉 P

′
2かつ P ′

1 ≈〈r〉 P
′
2を得る．

もし αが，r1 ≥ loss(s1)−rのような (l1〈r1〉@s1)ならば，φ(l1〈r1〉@s1, r) = l1〈r1〉@s1

となる．このとき，P2
α
=⇒〈r〉 P

′
2かつ P ′

1 ≈〈r〉 P
′
2かつ α ≥〈r〉 αは簡単に得られる．

それ以外の場合 (φ(α, r) = ε)を考える．つまり，P2 + C =⇒〈r〉 P
′
2 である．先ず，

P ′
2 �≡ P2+Cを背理法を用いて示すために P ′

2 ≡ P2+Cを仮定する．このとき，r0 ≥ −r
より，φ(c〈r0〉@ε, r) = c〈r0〉@εであるので，P ′

2はアクション (c〈r0〉@ε)を起こせなけれ
ばならない．さらに，P ′

1 ≈〈r〉 P
′
2 より，P

′
1もいつかは (c〈r0〉@ε) を起こせなければな

らない．しかし，c /∈ L(P ′
1) ⊆ L(P1)より，これは不可能である．よって P ′

2 �≡ P2 + C

を得る．つまり，θ(α′, r) = εかつ P2 + C
α′
=⇒〈r〉 P

′
2のような α′が存在する．ここで，

もし，P2+C
α′
=⇒〈r〉 P

′
2の遷移が Cによって導かれた場合，P ′

2は Cとなるため，再び

P ′
1はいつかは (c〈r0〉@ε)を起こせなければならなくなる．よって，P2+C

α′
=⇒〈r〉 P

′
2の

遷移は P2によって導かれなければならない．すなわち，P2
α′
=⇒〈r〉 P

′
2かつ P ′

1 ≈〈r〉 P
′
2

を得る．ここで，φ(α, r) = ε = θ(α′, r)より，α ≥〈r〉 α
′である．

レベル 〈r〉等価は，制限演算子や経路演算子によって保存されないため，合同関係で
はない．ただし，レベル 〈r〉弱等価のための命題 5.4.7は，レベル 〈r〉等価に置き換え
ても成り立ち，レベル 〈r〉等価も制限演算子や経路演算子によって条件付きでならば
保存される．

5.4.4 公理系 A〈r〉

この小節で，レベル 〈r〉等価=〈r〉と観測合同=ccsを比較するために，有限逐次プロ

セスのための公理系を与える．有限逐次プロセスは逐次演算子と選択演算子から構成

されるプロセスであり，その構文は次のように定義される．

定義 5.4.10 有限逐次プロセスの集合 Pseq(⊂ Pccsg)は BNF記法を用いて次のように

定義される．

P ::= 0 α.P P + P

ここで，α ∈ Actである．

レベル 〈r〉等価は，逐次と選択演算子によって保存されるので，Pseqに対しては合同
関係である．Pseqに対するレベル 〈r〉等価の公理系として，次のように A〈r〉を与える．
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定義 5.4.11 2つの有限逐次プロセス P と Qの等価性が公理系 A〈r〉から推論される
ならば，A〈r〉 � P = Qと書く．ここで，公理系 A〈r〉は次の等式から構成される．

M1 P1 + P2 = P2 + P1

M2 (P1 + P2) + P3 = P1 + (P2 + P3)

M3 P = P + P

M4 P = P + 0

T1 α.τ.P = α.P

T2 P + τ.P = τ.P

T3 α.(P + τ.Q) + α.Q = α.(P + τ.Q)

G1〈r〉 (l〈r′〉@s).P = τ.P if r′ < −(r − loss(s))

G2〈r〉 (l〈r′〉@s).P = (l〈r′〉@s).P + τ.P if r′ > r − loss(s)

公理系A〈r〉の等式M1-4，T1-3は観測合同のための公理系 (定義 2.4.16)と同じで

ある．等式G1〈r〉とG2〈r〉は，各々観測不能アクションと観測不確定アクションのた
めの等式である．

以下，A〈r〉がレベル 〈r〉等価の健全で完全な公理系であることを証明する．まず，次
の標準形を定義する．ここで，

∑m
i=1 Piは P1 + P2 + · · · + Pmの略記である．

定義 5.4.12 もし次の条件が満たされるならば，P はレベル 〈r〉標準形である．

(i) P ≡ ∑m
i=1 αi.Pi，ここで各 Piもレベル 〈r〉標準形である．

(ii) P
l〈r′〉@s
−−−−→ P ′ならば，r′ ≥ −(r − loss(s))である．

(iii) P
l〈r′〉@s
−−−−→ P ′かつ r′ > r − loss(s)ならば，P τ−→ P ′である．

条件 (ii)は内部アクション τ を除く全ての観測不能アクションは起こることができな

いことを表し，(iii)は全ての観測不確定アクションは内部アクションによってバイパ

スされなければならないことを表している．

次の命題 5.4.10に示すように，レベル 〈r〉標準形によって，プロセス間の関係をレベ
ル 〈r〉弱等価 (レベル 〈r〉等価)から観測等価 (観測合同)へ強めることができる．
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命題 5.4.10 P と Qはレベル 〈r〉標準形であるとする．

(1) P ≈〈r〉 Qならば，P ≈ Qである．

(2) P =〈r〉 Qならば，P =ccs Qである．

証明 まず，次の補題 (∗)を証明する：

(∗) P はレベル 〈r〉標準形であるとする．このとき，P α−→ P ′かつ θ(α, r) = εなら

ば，P τ−→ P ′である．

θ(α, r) = εより，αは τか，または |r′| > loss(s′)− rのような (l〈r′〉@s′)でなければな
らない．もし α = τ ならば，明らかに P

τ−→ P ′である．α = (l〈r′〉@s′)ならば，レベ
ル 〈r〉標準形の条件 (ii)により，r′ > loss(s′)− rでなければならない．すなわち，レ

ベル 〈r〉標準形の条件 (iii)より，P τ−→ P ′を得る．

(1) P と Qの深さの和に関する帰納法を用いる．深さ 0の場合 (P ≡ Q ≡ 0)は明ら
かである．深さ 1以上の場合について，P α−→ P ′とする．P ≈〈r〉 Qであるので，

あるQ′について，Q
φ(α,r)
========⇒〈r〉 Q

′かつ P ′ ≈〈r〉 Q
′である．P ′と Q′の深さの和は

P と Qの深さの和より 1以上浅いので，帰納法の仮定より P ′ ≈ Q′を得る．遷移

Q
φ(α,r)
========⇒〈r〉 Q

′について，あるQ1とQ′
1について，Q =⇒〈r〉 Q1

φ(α,r)−→ Q′
1 =⇒〈r〉 Q

′

であるので，補題 (∗)より，Q =⇒ Q1かつQ′
1 =⇒ Q′を得る．ここで，φ(α, r) = ε

ならば，レベル 〈r〉標準形の (ii)より，α = τ であり，Q1
τ̂−→ Q′

1 ≡ Q1を得る．

それ以外では，φ(α, r) = α �= τ であり，Q1
α̂−→ Q′

1を得る．すなわち，Q
α̂
=⇒ Q′

かつ P ′ ≈ Q′より，P ≈ Qを得る．

(2) 上記の (1)と同様である．

次の補題は，公理系A〈r〉によって任意のプロセスをレベル 〈r〉標準形に変換できる
ことを示している．

補題 5.4.11 任意の P ∈ Pseqについて，A〈r〉 � P = P ′のようなレベル 〈r〉標準形 P ′

が存在する．

証明 レベル 〈r〉標準形の条件 (ii)(iii)を満たさない次の 2つの場合がある．
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• P
l〈r′〉@s
−−−−→ P ′かつ r′ < −(r−loss(s))の場合：G1〈r〉により，この遷移をP

τ−→ P ′

に置き換えることによって条件 (ii)を満たすことができる．

• P
l〈r′〉@s
−−−−→ P ′かつ r′ > r−loss(s)かつ P

τ

�−→ P ′の場合：G2〈r〉により，P τ−→ P ′

を追加し，条件 (iii)を満たすことができる．

最後に，A〈r〉が有限プロセスに対するレベル 〈r〉等価の健全で完全な公理系である
ことを示す定理を与える．

定理 5.4.12 P,Q ∈ Pseqとする．このとき，

P =〈r〉 Q ⇐⇒ A〈r〉 � P = Q

証明 (⇐：健全性) 各等式がレベル 〈r〉等価に対して成り立つことを示す．等式M1-
4，T1-3については観測合同であり，観測合同ならばレベル 〈r〉等価である．G1〈r〉
については，r′ < −(r − loss(s)) ならば (l〈r′〉@s) ≥〈r〉 τ かつ τ ≥〈r〉 (l〈r′〉@s) より，
(l〈r′〉@s).P =〈r〉 τ.P を得る．G2〈r〉については，r′ > r−loss(s)ならば τ ≥〈r〉 (l〈r′〉@s)
より，(l〈r′〉@s).P =〈r〉 (l〈r′〉@s).P + τ.P を得る．

(⇒：完全性) 補題 5.4.11より，A〈r〉 � P = P ′かつ A〈r〉 � Q = Q′のような，レベ

ル 〈r〉標準形 P ′と Q′が存在する．A〈r〉の健全性により，P ′ =〈r〉 Q
′を得る．よって，

命題 5.4.10より，P ′ =ccs Q
′を得る．ここで，2章の命題 2.4.18より，Accs � P ′ = Q′

である．最後に，Accs ⊂ A〈r〉より，A〈r〉 � P = P ′ = Q′ = Qを得る．

5.4.5 プロセス論理

2.5節で紹介したように，双模倣関係をもとにした同値関係をプロセス論理によって

特徴付けることができる．本小節では，レベル 〈r〉観測を考慮したプロセス論理の充足
関係を定義し，その充足関係とレベル 〈r〉弱等価の関係を明らかにする．

レベル 〈r〉弱等価のためプロセス論理は，観測等価のためのプロセス論理 (定義 2.5.3)
にほぼ同じであるが，観測可能なアクションが観測レベルに依存するため，ここでは

各レベルごとに次のように与える．
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定義 5.4.13 r ∈ Rとする．仕様 (S, T, · · ·で表す)の集合 PL〈r〉は次の式を含む最小
の集合である．

〈〈ε〉〉S : 可能

〈〈α〉〉S : 可能 (α ∈ Act〈r〉)
¬S : 否定∧

i∈I Si : 合接 (Iはインデックス集合 )

ここで，S, Siはすでに PL〈r〉の要素であるとする．また，Act〈r〉はレベル 〈r〉観測の
もとで観測可能なアクションの集合であり，次のように与えられる．

Act〈r〉 = {l〈r′〉@s ∈ Act : r′ − loss(s) ≥ −r}

この仕様によりプロセスの性質を記述する．レベル 〈r〉観測のもとで，プロセス P

が仕様 S ∈ PL〈r〉を満たすことを P |=〈r〉 S と書き，次のように与える．

定義 5.4.14 レベル 〈r〉観測における充足関係 |=〈r〉⊆ Pccsg ×PL〈r〉は式の構造につい
て帰納的に次のように与えられる．

(1) P |=〈r〉 〈〈ε〉〉S ⇔ ∃P ′. (P =⇒〈r〉 P
′, P ′ |=〈r〉 S)

(2) P |=〈r〉 〈〈α〉〉S ⇔ ∃P ′. (P
α
=⇒〈r〉 P

′, P ′ |=〈r〉 S, α ∈ Act〈r〉)
(3) P |=〈r〉 ¬S ⇔ P �|=〈r〉S

(4) P |=〈r〉
∧
i∈I Si ⇔ ∀i ∈ I. P |=〈r〉 Si

次の定理に示すように，P と Qがレベル 〈r〉弱等価でないことと，P と Qを区別す

る仕様が存在することは同じである．

定理 5.4.13 P �≈ 〈r〉Q ⇐⇒ ∃S ∈ PL〈r〉. (P |=〈r〉 S, P �|=〈r〉S)

証明 (⇐)：対偶「P ≈〈r〉 Qならば，全ての Sについて，P |=〈r〉 S ⇐⇒ Q |=〈r〉 S」

を Sの構造に関する帰納法を用いて証明する．P ≈〈r〉 Qかつ P |=〈r〉 Sとする．

1. S ≡ 〈〈ε〉〉S′の場合：P |=〈r〉 Sより，あるP ′について，P =⇒〈r〉 P
′かつ P ′ |=〈r〉 S

′

である．このとき，P ≈〈r〉 Qであるので，命題 5.4.5の証明で示した補題 (∗)よ
り，あるQ′について，Q =⇒〈r〉 Q

′かつ P ′ ≈〈r〉 Q
′である．ここで，帰納法の仮

定より，Q′ |=〈r〉 S
′を得る．すなわち，Q |=〈r〉 〈〈ε〉〉S′ ≡ Sである．
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2. S ≡ 〈〈α〉〉S′の場合：P |=〈r〉 Sより，あるP ′について，P α
=⇒〈r〉 P

′かつP ′ |=〈r〉 S
′

である．αは観測可能 (α ∈ Act〈r〉)であるので，あるQ′について，Q α
=⇒〈r〉 Q

′か

つ P ′ ≈〈r〉 Q
′を容易に得ることができる．ここで，帰納法の仮定より，Q′ |=〈r〉 S

′

を得る．すなわち，Q |=〈r〉 〈〈α〉〉S′ ≡ Sである．

3. S ≡ ¬S ′の場合：P �|=〈r〉S
′であるので，帰納法の仮定より，Q �|=〈r〉S

′を得る．す

なわち，Q |=〈r〉 ¬S ′ ≡ Sである．

4. S ≡ ∧
i∈I Siの場合：全ての i ∈ Iについて，P |=〈r〉 Siであるので，帰納法の仮

定より，Q |=〈r〉 Siを得る．すなわち，Q |=〈r〉
∧
i∈I Si ≡ Sである．

(⇒)：対偶「全ての Sについて P |=〈r〉 S ⇐⇒ Q |=〈r〉 Sならば，P ≈〈r〉 Q」を証明す

る．そのために，次の Sがレベル 〈r〉双模倣であることを示す．

S = {(P,Q) : ∀S ∈ PL〈r〉. (P |=〈r〉 S ⇐⇒ Q |=〈r〉 S)}

背理法を用いるために，ある (P,Q) ∈ Sと P
α−→ P ′について，Q

φ(α,r)
========⇒〈r〉 Qiのよう

な全てのQi (i ∈ I)で，(P ′, Qi) /∈ Sであると仮定する．各 i ∈ Iについて (P ′, Qi) /∈ S
より，P ′ |=〈r〉 Siかつ Qi �|=〈r〉Siのような Si ∈ PL〈r〉が存在する．

• α ∈ Act〈r〉の場合：すなわち，φ(α, r) = αである．このとき，P α
=⇒〈r〉 P

′ と，

全ての i ∈ I について，Q α
=⇒〈r〉 Qiを得る．よって，S ≡ 〈〈α〉〉(∧i∈I Si)とする

と，P |=〈r〉 Sかつ Q �|=〈r〉Sとなるが，これは (P,Q) ∈ S の仮定に反する．

• α /∈ Act〈r〉の場合：すなわち，φ(α, r) = εである．このとき，P =⇒〈r〉 P
′と，全

ての i ∈ I について，Q =⇒〈r〉 Qiを得る．よって，S ≡ 〈〈ε〉〉(∧i∈I Si)とすると，

P |=〈r〉 Sかつ Q �|=〈r〉Sとなるが，これは (P,Q) ∈ S の仮定に反する．

さらに，次の記法を導入する．

tt ≡
∧
i∈∅
Si, ff ≡ ¬tt, [[α]]S ≡ ¬〈〈α〉〉¬S

ttは全てのプロセスによって満たされる仕様であり，ffは満たすことができない仕様

である．また，〈〈α〉〉Sは，(0個以上の観測不能アクションの後に)αを実効でき，その
後に (0個以上の観測不能アクションの後に) Sを満たすことができることを要求する．

一方，[[α]]Sは，(0個以上の観測不能アクションの後に) αを実効するならば，その後

は (0個以上の観測不能アクションを実効後は全て) 必ず Sを満たすことを要求する．
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図 5.8: デッドロックをもつシステムの例

5.5 デッドロックをもつ並行システムの例

図 5.8の並行システムを用いて CCSGによる解析例を示す．図中，DGとDCは各々

国と企業が所有するデータベース，UEは国立研究所 ETLの端末機，UM は株式会社

MECの端末機であり，各々階層的に 4つのルータを通して接続されている．このシス

テムは図中 JPの位置を観測位置として次のように記述される．

SY S
def
= ((GO@go〈4〉)|(CO@co〈4〉))\{lk1,lk2,ul1,ul2}

〈18〉(ε)

GO
def
= DG|(UE@etl〈3〉)

CO
def
= DC|(UM@mec〈3〉)

ここで，局所制限の制限力が 18である理由については後で説明する．

DGと DC へのアクセスにはロックが必要であるとする．簡単のためデータ操作は

省略する．UEと UM は，各々コマンド ac1, ac2を受けるとDGと DC のロックを試

みる．ただし，各端末は近い方からロックを行なうとする．このとき，各プロセスは

次のように記述される．ここで，空経路 εとグレイド 〈0〉の記述は省略されている (例

えば，ac1は ac1〈0〉@ε，lk1〈3〉は lk1〈3〉@εの略記である)．

UE
def
= ac1.lk1〈3〉.lk2〈11〉.su1.ul2〈11〉.ul1〈3〉.UE

UM
def
= ac2.lk2〈3〉.lk1〈11〉.su2.ul1〈11〉.ul2〈3〉.UM

DG
def
= lk1.ul1.DG

DC
def
= lk2.ul2.DC
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図 5.9: SY Sの状態遷移図

コマンド acの入力とロック成功 suを知らせる出力は端末に局所的なアクションで

あるので，それらのグレイドは 0に設定してある．ロック lkとアンロック ulはその要

求側 (端末側)に十分なグレイドを設定してある．例えば lk2〈11〉のグレイド 11は UE

と DC の損失距離 (3 + 4 + 4)である．上の SY Sで使われている制限力 18は，JPか

ら損失距離 7離れた lki〈11〉と uli〈11〉 を制限するために必要な最小値である．

図 5.9に各プロセスの振舞いを状態遷移図で示す．各プロセスは独立にアクションを

起こすことができるが，点線で結ばれた 2つのアクションは同期することを表してい

る．図 5.9にみられるように，並行プロセスの全体の動作を理解することは，逐次プロ

セスの動作に比べて困難である．そこで，SY Sの動作と観測合同な逐次プロセス SP

を次に与える (SY S =ccs SP )．

SP
def
= ac1@s1.R1 + ac2@s2.R2

R1
def
= τ.(τ.(su1@s1.SP + ac2@s2.su1@s1.R2) + ac2@s2.O12) + ac2@s2.(τ.O12 + τ.O21)

R2
def
= τ.(τ.(su2@s2.SP + ac1@s1.su2@s2.R1) + ac1@s1.O21) + ac1@s1.(τ.O12 + τ.O21)

O12
def
= τ.su1@s1.R2 + τ.0

O21
def
= τ.su2@s2.R1 + τ.0

ここで，s1 = etl〈3〉go〈4〉，s2 = mec〈3〉co〈4〉である．

図 5.10に SP の状態遷移図を示す．この SP は並行合成演算子を含まず，SY Sの振

舞いを明確に表しており，SY S はデッドロック状態 0をもつことが分かる．しかし，

SP は簡単な SY Sに対してさえやや複雑である．この原因は 2つの端末のアクション
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図 5.10: SP の状態遷移図

が独立に起こせるためである．この SP は端末の増加とともに急激に複雑になる．

一方，ETLの利用者は，しばしば ETLの端末操作のみ可能で，遠くの重要でない

アクションには興味をもたないことがある．このような解析に対して，シフト (s)等価

とレベル 〈r〉等価を有効に使うことができる．まず，観測位置を

SY S
≺∼(se) SY S@se

によって JPからETLに移動する．ここで，seは JPからETLまでの経路で，se=go〈4〉etl〈3〉
である．そして，SY S@seの動作を表す仕様として SPETLを

SPETL
def
= ac1.(τ.su1.SPETL + τ.0)

と定義すると，次の等式が成り立つ．

SY S@se =〈r〉 τ.SPETL

SY S@se ≈〈r〉 SPETL

ここで，rは 14未満の実数である．14とは ETL-MEC間の損失距離であり，これによ

りMECでの端末操作を無視することができる．=〈r〉の右辺の τ.SPETLの τ は，MEC
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の端末操作による観測できないアクションに対応するために最初の 1回だけ必要であ

る．SPETLから，デッドロックが ac1の直後に起こる可能性があるが，su1の直後には

起こらないことを読みとることができる．

次に，SY S の動作の ETLの位置における，プロセス論理による検証例を示す．ま

ず，0以上の任意の rについて，

SY S@se |=〈r〉 〈〈ac1〉〉〈〈su1〉〉tt

が成り立つ．ac1を起こした後，デッドロックを起こす可能性はあるが，成功 su1する

こともあるので真である．また，0以上 14未満の rについて，

SY S@se |=〈r〉 〈〈ac1〉〉[[su1]]ff (∗∗)

が成り立つ．この [[su1]]ffを満たすプロセスとは，su1を起こせるならば，その後は必ず

ffを満たすプロセスである．しかし，ffを満たすプロセスは存在しないので，[[su1]]ff

を満たすプロセスとは su1を起こせないプロセスのことである．これは，SP にみられ

るデッドロック 0に相当する．

ここで重要なことは，14以上の rについては (∗∗)は成り立たないことである．つま
り，ac2のような遠くの重要でないアクションを考慮しなければ，su1のような重要な

アクションが起こせなくなる可能性をみつけることができない．例えば，より多くの

重要でないアクションが関係している場合は，その全てを考慮しなければ，デッドロッ

クをみつけることができないかも知れない．この例はレベル rを 14より低くすること

によって，重要なアクション su1が実行できなくなる可能性を示しており，観測精度

を落した近似的な充足性 |=〈r〉 を用いることによって，重要なアクションの実行可能性

を調べることができる近似解析の有効性を示した例である．

5.6 関連研究

空間の概念をもつプロセス代数としては，CCSを基に [6, 30, 42]，ACP[4]を基に [5]

等が提案されている．

文献 [5]の特徴は時間と空間の統一的な表現にある．例えば，アクションの伝達速度

を考慮して離れた位置にあるプロセス間通信の可能性を検証できる．CCSGには時間

の概念は無いが，CCSGの目的は重要度が減衰する通信の表現とその近似解析にあり，
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そのためにグレイドや損失が導入されている．[5]にはグレイドの概念は無く，近似的

な解析は行なわれていない．また，CCSGに TCCS[41]のような時間の概念を導入し，

各ルータに遅延時間を明記することによって，伝達速度を表現することも考えられる．

CCS系の拡張 [6, 30, 42]では，アクションの生じた位置を考慮することにより，観

測等価よりも詳細にプロセスを解析することを可能にしている．例えば，[6]の位置等

価 (location equivalence)では，P1 ≡ (a.0|b.0) と P2 ≡ (a.b.0+ b.a.0)は位置等価には

ならない．これは，次の位置付状態遷移にみられるように，P1の aと bの位置は独立

であるのに対し，P2の aと bの位置は独立でないためである．

P1

a
−−−−−−−−−−→

u1 (u1 :: 0)|(b.0)
b

−−−−−−−−−−→
u2 (u1 :: 0)|(u2 :: 0),

P2

a
−−−−−−−−−−→

u1 u1 :: b.0
b

−−−−−−−−−−→
u1u2 u1u2 :: 0.

ここで，
l

−−−−→
u の uは lの位置を表している．つまり，P2の位置付状態遷移の bの位置

u1u2は，aの位置 u1に依存していることを表している．この位置付状態遷移の位置情

報 uは自動的に付加され，逐次動作 (インターリーブ)と並行動作を明確に区別するた

めに使われる．このような概念は，真の並行性 (true concurrency)と呼ばれている．ま

た，位置付状態遷移
l

−−−−→
u を一般の状態遷移 l−→によって解釈する方法が [45]に提案さ

れている．

一方，CCSGでは，必ずしも逐次動作と並行動作を区別しない．例えば，次のQ1と

Q2はレベル 〈∞〉等価となる．

Q1 ≡ (a.0)@s1|(b.0)@s2,

Q2 ≡ (a@s1).(b@s2).0+ (b@s2).(a@s1).0

すなわち，CCSGは真の並行プロセス代数ではない．CCSGにおいて，位置 (経路)は

損失距離を求めるために導入されており，真の並行性 [6, 30, 42] のために導入された

位置とは目的が異なる．

5.7 おわりに

本章では，CCSにアクションの重要性を明記するためにグレイド，プロセス間の空

間的距離を考慮するために経路を導入して，重要度が減衰する通信をもつシステムを

記述できるプロセス代数として CCSGを提案した．CCSGにおけるプロセスの等価性
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としては，観測位置を移動するためにシフト (s)等価，遠くの重要でないアクションを

無視するためにレベル 〈r〉弱等価とレベル 〈r〉等価を与えた．これらにより，CCSGで
は，任意の観測位置における近似的な (局所的な)解析が可能になっている．

さらに，レベル 〈r〉等価と観測合同の違いを明確にするために，有限逐次プロセスに
対するレベル 〈r〉等価の健全で完全な公理系A〈r〉を与えた．また，レベル 〈r〉観測を
考慮したプロセス論理の充足関係を定義し，その充足関係とレベル 〈r〉弱等価の関係
を明らかにした．

5.5節では，システム SY Sと局所的仕様 SPETLとの近似的な関係を示した．SPETL

は全体の仕様 SP に比べて簡単であり，ETLにおける SY S の動作を理解するために

有効である．このように，CCSGの利点は，システムの設計者が自分に必要なアクショ

ンを取り出し，遠方の重要でないアクションを無視することによって，可読性の高い

仕様書を記述できることにある．
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第 6章

仕様合成用プロセス代数

6.1 はじめに

5章では，遠くの重要でない情報を無視して近似解析できるプロセス代数としてCCSG

を提案した．CCSGでは複数の観測位置で観測レベルを下げることによって，完全な

仕様から複数の不完全 (局所的)な仕様を得ることができる．本章では，この逆の手続

きに着目する．すなわち，複数の不完全な仕様から完全な仕様を合成する方法を検討

する．大規模システム開発では，一つの完全な仕様の代わりに複数の柔軟 (不完全)な

仕様が与えられることがある．このとき，それら複数の柔軟な仕様からより詳細な一

つの仕様を合成し，さらにその詳細な仕様を満たすシステムを合成することは重要で

ある．

完全な仕様とは，その仕様を満たすシステムの振舞いが一意に定まるような仕様で

あり，柔軟 (不完全)な仕様とは，振舞いの異なる複数のシステムによって満たされる

仕様である．CCSGでは近似的な同値関係=〈r〉を用いて柔軟な仕様を表現していたが，

この柔軟な仕様はシステムが減衰通信をもつ場合に限られていた．本章では，論理演

算子 (合接，離接，最小不動点)をプロセス代数に導入して，仕様自体を柔軟に記述す

る方法をとる．これによって，より一般的なシステムに対して本手法を適用できる．

柔軟な仕様を記述するために，プロセス論理 [38, 52]の演算子がプロセス代数に導入

されてきた．例えば，Larsenは実行してもしなくてもよいアクションを表現できるよ

うに，二種類の遷移 (要求遷移 −→✷と許可遷移 −→�)を提案し [32]，その遷移をもと

に柔軟な仕様が記述できるプロセス代数modal CCS[33]を与えた．このmodal CCSに
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は，二つの仕様の共通部分を取り出す合接演算子 ∧も定義されている．さらに，Steen
等 [47, 48]は Larsenの二種類の遷移に離接遷移 7→を加え，離接演算子 ∨も表現でき
るプロセス代数 PSLを提案した．

プロセス論理のみでも柔軟な仕様を記述できるが，プロセス論理演算子で拡張され

たプロセス代数では，並行演算子と論理演算子の両方を用いて並行動作に対する柔軟

な仕様を直接表現できる利点がある．また，この拡張されたプロセス代数では柔軟な

仕様から実行可能なシステムまで同じ枠組 (拡張プロセス代数)で記述できるため，仕

様の記述からシステムの記述への変換が容易である．

本章では，プロセス論理の演算子をもつプロセス代数として µLOTOSを提案する．

従来のプロセス論理の演算子をもつプロセス代数 [33, 47, 48]と比較して，µLOTOSで

は最小不動点を表現できる特徴をもつ．すなわち，µLOTOSではライブネス特性のよ

うな「いつかは実行される特性」を表現できる．また，µLOTOSにも複数の柔軟な仕

様に共通する要求に相当する仕様を合成するために合接演算子が定義されている．さ

らに，与えられた仕様を満たすシステムが存在するか (充足可能性)を判定する方法と，

その仕様から逐次システムを合成する方法を与える．

以下，まず，6.2節で µLOTOSの概要を述べ，6.3節で µLOTOSの構文と意味を定義

する．6.4節でプロセスの仕様に対する充足性を定義する．次に，6.5節で µLOTOSに

よって最小不動点がどのように表現されるかを示す．そして，6.6節では仕様の充足可

能性の帰納的な定義を示す．これにより，仕様の状態数が有限であれば，その充足可

能性を判定できる．さらに，仕様が充足可能であれば，その仕様を満たす逐次プロセ

スを合成する方法を示す．6.7節で関連研究と µLOTOSを比較する．

尚，他の章では CCSの記法をもとにしているが，本章では従来研究 [47, 48]と本研

究を比較し易いようにプロセス代数 LOTOS[56]の記法を用いている．ただし，本章で

得られる成果は LOTOS に特化したものではなく，ラベル付遷移システムをもとにし

たプロセス代数に広く適用可能である．

6.2 µLOTOSの紹介

柔軟な仕様を記述するために，Steen等は LOTOSに離接演算子 ∨を導入して拡張
することを提案した [47]．これは (プロセス)論理の離接演算子と同様に，もし P1が仕

様 S1を満たすプロセスであり，かつ P2が仕様 S2を満たすプロセスであるならば，仕
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様 S1 ∨S2はプロセス P1または P2として実装できることを表している．例えば，仕様

(a; stop∨ b; stop)は aか bが実行されることを要求しているので，プロセス (a; stop)

または (b; stop)として実装される．ここで，;は逐次演算子であり，stopは無動作プ

ロセス (無動作仕様)である．

離接演算子を含む仕様を次の例のように，再帰的に定義することもできる．

AB
def
= a;AB ∨ b; stop

この仕様 ABは，繰り返しアクション aを実行するか，またはアクション bを実行し

て停止することを要求している．例えば，次に示す全てのプロセスによって ABは満

たされる (n ≥ 0)．

PA∞
def
= a;PA∞, PABn

def
= a; · · · ; a︸ ︷︷ ︸

n 個

; b; stop

ここで注目すべきは，PA∞も ABを満たすことである．すなわち，仕様ABは必ずし

も bがいつかは実行されることを要求していない．実際，上記の離接付 LOTOS[47]で

は，いつかは実行される特性を記述することはできない．

これに対し，いつかは実行される特性 (ライブネス特性)が要求されることがある．本

章で提案する µLOTOSは，ライブネス特性を表現できるように上記の離接付 LOTOS

を拡張したプロセス代数である．µLOTOSでは，不安定演算子 Aによって不安定状態

をつくりだし，「全ての状態はいつかは安定状態に到達できなければならない」という

条件を加えて，ライブネス特性を表現する．例えば，上記の仕様 ABの例については，

次のように不安定状態を明記することによって，いつかは bが実行される要求を記述

することができる．

AB′ def
= Aa;AB′ ∨ b; stop

ここで，(Aa;AB′)は不安定状態であり，aを選択し続ける限り安定状態に到達すること

はできない．すなわち，任意の n ≥ 0について上記の PABnは AB′を満たすが，PA∞

は AB′を満たさない．

次に，ファイル操作に対する µLOTOSの仕様の例 FILEを紹介する．

FILE
def
= open;OPENED

OPENED
def
= A(write;OPENED × read;OPENED)× close;FILE

ここで， S × T は次のような仕様の略記法である．

S × T ≡ S ∨ T ∨ (S []T )
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ここで，[]は LOTOSの選択演算子であり，CCSの +と同じである．すなわち，例え

ば，仕様 (a; stop× b; stop)は，aかつ/または bが実行されることを要求する．

仕様 FILEは，openの後に仕様 OPENEDを満たすことを要求し，OPENEDは，

writeや readの後は再び OPENEDを満たし，closeの後は FILEを満たすことを要

求している．OPENEDでは，少なくとも writeか readか closeが実行されることが

要求されているが，writeか readを選択し続けると安定状態に到達できないため，い

つかは closeが選択されることが要求される．すなわち，仕様 FILE は openの後に

writeや readを実行してもよいが，いつかは closeが実行されなければならないこと

を要求している．

例えば，FILEは次のプロセスREADや UPDATEとして実装される．

READ
def
= open; read; close;READ

UPDATE
def
= open; read; (close;UPDATE []write; close;UPDATE)

プロセスREADは openの後に readを実行して closeする動作を繰り返す．また，プ

ロセス UPDATEは openの後に readを実行して closeすることもできるが，writeし

てから closeすることもできる．どちらのプロセスも仕様 FILEを満たしている．

一方，次のプロセスREADLOOPは closeできないため，FILEを満たしてはいない．

READLOOP
def
= open;LOOP

LOOP
def
= read;LOOP

ただし，上記の仕様 FILEから不安定演算子 Aを取り除いた仕様を FILE′とすると，

READLOOP は FILE′を満たしている．このことは，いつかは closeが実行されるこ

とが，不安定演算子によって保証されていることを示している．

6.3 仕様の定義

前節では µLOTOSの特徴を例をもとに説明した．本節では µLOTOSを形式的に定

義する．以下，6.3.1小節と 6.3.2 小節で，µLOTOSの構文と意味を与える．

6.3.1 構文

まず，名前の有限集合N が与えられていると仮定する．このとき，アクションの集
合Actを Act = N ∪{τ}により与え，その要素を α, β, · · ·で表す．ここで，τは内部ア
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クションである (τ /∈ N )．また，仕様定数 (または定数と呼ぶ)の集合 Kµと仕様変数

(または変数と呼ぶ)の集合 Xµが与えられているとする．定数を A,B, · · ·で表し，変
数を X,Y, · · ·で表す．

次に µLOTOSの仕様式 (M,N, · · ·で表す)の定義を与える．

定義 6.3.1 仕様式の集合 Spxは次の式を含む最小の集合である．

stop : 無動作仕様

A : 仕様定数 (A ∈ Kµ)

X : 仕様変数 (X ∈ Xµ)
α;M : 逐次 (α ∈ Act)

AM : 不安定

M1 []M2 : 選択

M1 |[G]|M2 : 並行合成 (G ⊆ N )
M1 ∧M2 : 合接∨

i∈IMi : 離接 (Iはインデックス集合 )

ここで，M,Miはすでに Spxの要素であるとする．演算子の結合の優先順位は，{ 逐
次, 不安定 } >並行合成 >選択 >合接 >離接，である．

離接
∨
i∈IMiは

∨{Mi : i ∈ I}，または∨{M : C(M )}とも書かれる．ここでCは，条

件Cを満たす仕様式の集合が {Mi : i ∈ I}となるような条件である．また，∨
i∈{1,2}Mi

をM1∨M2とも書く．特別な場合として，I = ∅のときは，∨
i∈∅Miを ffと書く．ffは

満たすことができない仕様である．また，選択演算子についても，次の記法を用いる．

∑{M1, · · · ,Mn} ≡



stop (n = 0)

M1 [] · · · []Mn (n ≥ 1)

選択演算子 []と離接演算子 ∨の直観的な違いは次のように説明できる：M []NはM

または N のように振舞うかを実行時に決定するのに対し，M ∨ N は M または N を

満たすように実装するかを設計時に決定する．よって，離接演算子は仕様記述のみに

使われ，実装後には残らない．

LOTOSの並行合成演算子 |[G]| は名前の部分集合 Gに含まれるアクションを同期

して実行し，それ以外のアクションを独立に実行する．この並行合成演算子は三つ以

上のアクションを同期することも可能である．
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仕様式Mに含まれる仕様変数の集合を Var(M)と書く．すなわち，Var(M)はMの

構造に対して帰納的に次のように与えられる．

Var(A) = ∅,
Var(X) = {X},

Var(stop) = ∅,
Var(α;M) = Var(M),

Var(AM) = Var(M ),

Var(M op N ) = Var(M) ∪ Var(N),
Var(

∨
i∈IMi) =

⋃
i∈I Var(Mi)

ここで， op は演算子を表し op ∈ { [] , |[G]| ,∧}である．

仕様とは，仕様変数を含まない仕様式M (Var(M) = ∅)のことである．仕様の集合
を Spと記述し，その要素を S, T, · · ·により表す．また，仕様定数は定義式によって意
味を与えられる仕様であり，全ての仕様定数 A ∈ Kµについて，A

def
= Sの形の定義式

があるとする．ここで，仕様 Sは再び仕様定数を含むことができ，再帰要求を表現で

きる．本章では，再帰定義は A
def
= a;Aのように逐次演算子によってガードされている

とし，A def
= A []a;Sのような仕様は扱わない．

不安定演算子 Aは不安定状態を明記するために使われる．不安定でない状態が安定

状態である．安定状態は通常の LOTOSの状態に相当し，不安定演算子 Aを取り除け

ば，µLOTOSは [47]の離接付 LOTOSと同じである．

実行可能なプロセスも µLOTOSによって記述される．プロセスは，離接，合接，不

安定演算子を含まない µLOTOSの記述であり，基本的な LOTOSのプロセスである．

すなわち，プロセスの集合 Prは次のように定義される Spの部分集合である．

P ::= A stop α;P P []P P |[G]|P

ここで，A ∈ K′
µ ⊆ Kµ, α ∈ Act, G ⊆ N である．各 A ∈ K′

µ については，A
def
= P

(P ∈ Pr)の定義式があるとする．以下，プロセスを P,Q, · · ·で表す．

6.3.2 意味

まず，安定状態と不安定状態を区別でき，離接遷移をもつラベル付遷移システムµLTS

を定義する．
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名前 仮定 � 結果

ActS � α;M ∈ Stb

StopS � stop ∈ Stb

ChS1 M ∈ Stb � M []N ∈ Stb

ChS2 N ∈ Stb � M []N ∈ Stb

ParS1 M ∈ Stb � M |[G]|N ∈ Stb

ParS2 N ∈ Stb � M |[G]|N ∈ Stb

ConS M ∈ Stb � M ∧N ∈ Stb

RecS A
def= S, S ∈ Stb � A ∈ Stb

図 6.1: 安定状態集合 Stbの推論規則

定義 6.3.2 µLTSは次の 5つ組である．

〈St1, St2, Lb, 7→,→〉,

ここで，St1は状態の集合，St2は安定状態の集合 (St2 ⊆ St1)，Lbはラベルの集合，

7→⊆ St1 × St1は離接遷移の集合，→⊆ St1 × Lb × St1はラベル付遷移の集合である．

以下，しばしば，(s, s′) ∈7→を s 7→ s′と書き，(s, α, s′) ∈→を s
α−→ s′と書く．

直観的には，各状態 s ∈ St1に対して，s 7→ s′のようなある s′ について，全てのラ

ベル付遷移 s′
α−→ s′′が実行できることを要求している．µLOTOSの意味は µLTSに

より次のように定義される．

定義 6.3.3 プロセス式の意味は次の µLTSにより与えられる．

(Spx,Stb, Act, 7→,−→)

ここで，安定状態の集合 Stbは図 6.1を満たす最小の集合であり，離接遷移 7→とラベ
ル付遷移の集合 −→は各々，図 6.2と図 6.3を満たす最小の集合である．

µLOTOSでは，有限状態をもつ仕様式のみ扱うとする．例えば，A def
= a;Aは有限状態

をもつが，Ai
def
= ai;Ai+1は無限状態をもつ．

図 6.1に AM のための規則がないことから，不安定演算子 Aを用いて不安定状態を記

述することができる．例えば，(Aa; stop []Ab; stop)は不安定状態である．安定性を定
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名前 仮定 � 結果

Var∨ � X 7→ X

Stop∨ � stop 7→ stop
Act∨ � α;M 7→ α;M

Unst∨ M 7→M ′ � �M 7→ �M ′

Ch∨ M 7→M ′, N 7→ N ′ � M []N 7→M ′ []N ′

Par∨ M 7→M ′, N 7→ N ′ � M |[G]|N 7→M ′ |[G]|N ′

Con∨ M 7→M ′, N 7→ N ′ � M ∧ N 7→M ′ ∧N ′

Dis∨ Mj 7→M ′, j ∈ I �
∨
i∈I Mi 7→M ′

Rec∨ S 7→ S′, A
def= S � A 7→ S′

図 6.2: 離接遷移 7→の推論規則

名前 仮定 � 結果

Act � α;M α−→M

Unst M
α−→M ′ � �M

α−→M ′

Ch1 M
α−→M ′ �M []N α−→M ′

Ch2 N
α−→ N ′ �M []N α−→ N ′

Par1 M
α−→M ′, α /∈ G �M |[G]|N α−→M ′ |[G]|N

Par2 N
α−→ N ′, α /∈ G �M |[G]|N α−→M |[G]|N ′

Par3 M
α−→M ′, N

α−→ N ′, α ∈ G �M |[G]|N α−→M ′ |[G]|N ′

Con1 M
α−→M ′,N ′ ≡ ∨{N ′′ : N α−→ N ′′}, M ∈ Stb �M ∧N

α−→ N ′ ∧M ′

Con2 N
α−→ N ′,M ′ ≡ ∨{M ′′ : M α−→M ′′}, M ∈ Stb �M ∧N

α−→ N ′ ∧M ′

Con3 M
α−→M ′,N ′ ≡ ∨{N ′′ : N α−→ N ′′}, M /∈ Stb �M ∧N

α−→M ′ ∧N ′

Con4 N
α−→ N ′,M ′ ≡

∨
{M ′′ : M α−→M ′′}, M /∈ Stb �M ∧N

α−→M ′ ∧N ′

Rec A
def= S, S

α−→ S′ � A
α−→ S′

図 6.3: ラベル付遷移集合→の推論規則

義するときに注意すべきは，合接仕様M ∧N の安定性である．その理由は，M と N

が各々安定状態に到達可能でも，それらが同時に安定状態に到達できるとは限らない

ためである．すなわち，M ∧N の安定条件として，「M と N の両方が安定」では強す
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ぎ，「M か N の一方が安定」では弱すぎる．そこで，図 6.1の規則 ConS と図 6.3の規

則Con1,2にみられるように，まずMだけの安定性を考慮し，Mが安定状態に到達し

たら M と N を入れ換えて，次に N の安定性を考慮するようにしている．すなわち，

M ∧N の安定性は，交互にM と N によって決められる．

また，規則Con1の離接仕様N ′ ≡ ∨{N ′′ : N
α−→ N ′′}も重要である．直観的に，規

則Con1は，もし M
α−→M ′ならば，N α−→ N ′のようなある N ′について，αの実行

後に N ′ ∧M ′が満たされることを要求している．次の簡単な規則 Con′1と比較するこ

とによって規則Con1の必要性が理解される．

Con′1 M
α−→M ′, N

α−→ N ′, M ∈ Stb � M ∧N α−→ N ′ ∧M ′

この規則Con′1は，直観的に，もし M
α−→M ′ならば，N α−→ N ′のような全ての N ′

について，αの実行後に N ′ ∧M ′が満たされることを要求している．すなわち，Con′1

では適切に合接演算子を定義できない．

離接遷移は図 6.2の ∨のための規則 Dis∨ にみられるように，離接演算子 ∨を分解
するために使われる．直観的に，プロセス P が仕様 Sを満たすとは，S 7→ S′ のよう

なある S ′において P が S ′を満たすことである．例えば，次の飲物の自動販売機の仕

様 VM は，離接遷移 VM 7→COF と VM 7→TEAをもつので，珈琲を販売するプロセス

COF か，または紅茶を販売する TEAによって実装される．

VM ≡ COF ∨ TEA, COF ≡ coin; coffee; stop

TEA≡ coin; tea; stop

さらに，離接演算子を次のように階層的に記述できる．

S
def
= a; stop ∨ b; (c; stop ∨ d; stop)

このとき，S 7→ S ′ ≡ b; (c; stop ∨ d; stop)の離接遷移によって S ′を選択できる．この

後は S ′ 7→ S ′であり，cか dの選択は bのラベル付遷移 b−→の後に行われる．つまり，
二回以上続けて離接遷移を実行する必要はない．形式的には，次の命題 6.3.1が成り立

つ．ここで，Spx0は離接遷移によって状態を変えない仕様式の集合

Spx0 = {M : ∀M ′. if M 7→M ′ then M ′ ≡M}

である．
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命題 6.3.1 M 7→M ′ならば，M ′ ∈ Spx0である．

証明 M 7→ M ′ を導いた規則の数に関する帰納法を用いて、M 7→ M ′ 7→ M ′′ ならば

M ′ ≡M ′′を証明する．M 7→M ′を導いた最後の規則について場合わけする．

1. Act∨による場合：ある αとM1について，M ≡M ′ ≡M ′′ ≡ α;M である．

2. Rec∨による場合：ある Sについて，M ≡ Aかつ S 7→M ′かつ A
def
= Sである．

S 7→M ′に対して帰納法の仮定より，M ′ ≡M ′′を得る．

3. Unst∨ による場合：ある M1 と M ′
1 について，M1 7→ M ′

1 かつ M ≡ AM1 か

つ M ′ ≡ AM ′
1 である．さらに，M

′ ≡ AM ′
1 7→ M ′′ より，ある M ′′

1 について，

M ′
1 7→M ′′

1 かつM ′′ ≡ AM ′′
1 である．ここで，帰納法の仮定より，M

′
1 ≡M ′′

1 を得

る．すなわち，M ′ ≡ AM ′
1 ≡ AM ′′

1 ≡M ′′ である．

4. Ch∨ による場合：ある M1,M2,M
′
1,M

′
1について，M1 7→ M ′

1かつ M2 7→ M ′
2か

つM ≡ M1 []M2かつM ′ ≡ M ′
1 []M

′
2である．さらに，M

′ ≡ M ′
1 []M

′
2 7→ M ′′ よ

り，あるM ′′
1 とM ′′

2 について，M
′
1 7→M ′′

1 かつM ′
2 7→M ′′

2 かつM ′′ ≡M ′′
1 []M

′′
2 で

ある．ここで，帰納法の仮定より，M ′
1 ≡M ′′

1 かつM ′
2 ≡M ′′

2 を得る．すなわち，

M ′ ≡M ′
1 []M

′
2 ≡M ′′

1 []M
′′
2 ≡M ′′ である．

5. Dis∨による場合：あるMj (j ∈ I)について，Mj 7→M ′かつM ≡ ∨
i∈IMi であ

る．ここで，帰納法の仮定よりM ′ ≡M ′′を得る．

他の規則による場合も同様に示せる．

以下，Spx0の要素をM0, N0, · · ·により表す．また，仕様変数を含まないM0の集合

を Sp0 (i.e. Sp0 = Sp ∩ Spx0) と書き，Sp0の要素を S0, T0, · · ·で表す．

6.4 充足性

本節では，µLOTOSにおけるプロセス P の仕様 Sに対する充足性 P |=µ Sを定義

する．まず，離接付 LOTOS[47]の次の充足性 |=について説明する．
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定義 6.4.1 充足関係 |=は次の条件を満たす最大の関係である：P |= Sならば，S 7→ S0

のようなある S0について，全ての α ∈ Actについて次の 2つの条件が成り立つ：

(i) もし P
α−→ P ′ならば，ある S′について，S0

α−→ S′かつ P ′ |= S′である．

(ii) もし S0
α−→ S′ならば，ある P ′について，P α−→ P ′かつ P ′ |= S ′である．

この充足性 |=は，(i)と (ii)を満たす S0が存在することを要求しており，これによ

り，一つの仕様が複数のプロセスによって満たされることが可能となる．命題 6.3.1に

示したように，S0はこれ以上 7→によって分解されないが，ラベル付遷移 S0
α−→ S′の

後は，再び分解される可能性がある．それゆえ，充足性の定義は帰納的である

離接付 LOTOS の |=では，仕様 S0を {S0 : S 7→ S0}から自由に選択できた．これ
に対し，µLOTOSではこの選択を不安定演算子 Aによって制御できる．重要なことは，

次に定義するように，Sがいつかは安定状態に到達できるように S0を選択しなければ

ならないことである．

定義 6.4.2 R ⊆ Pr × Spとする．R ⊆ θ(R)ならば，Rは充足部分集合である．ここ
で，θ(R) ⊆ Pr × Spは，任意の関係R ⊆ Pr × Spについて，次のように定義される．

• (P, S) ∈ θ(0)(R) iff S 7→ S0 ∈ Stbのようなある S0で，全ての α ∈ Actについて，

(i) もし P
α−→ P ′ならば，ある S′で S0

α−→ S′かつ (P ′, S′) ∈ Rである．
(ii) もし S0

α−→ S′ならば，ある P ′で P
α−→ P ′かつ (P ′, S ′) ∈ Rである．

• (P, S) ∈ θ(n+1)(R) iff S 7→ S0 /∈ Stbのようなある S0で，全ての α ∈ Actについて，

(i) もし P
α−→P ′ならば，あるm,S ′で S0

α−→S′, (P ′, S ′) ∈ θ(m)(R), m≤nである．
(ii)もし S0

α−→S ′ならば，あるm, P ′で P
α−→P ′, (P ′, S ′) ∈ θ(m)(R), m≤nである．

• θ(R) = ⋃
n≥0 θ

(n)(R)．

定義 6.4.3 ある充足部分集合Rにおいて (P, S) ∈ Rならば，P は Sを満たすといい，

P |=µ S と書く．また，S を満たす全てのプロセスの集合を Proc(S)と書く．すなわ

ち，Proc(S) = {P ∈ Pr : P |=µ S}である．

定義 6.4.2より，離接遷移をもたない仕様を満たすプロセスは存在しない．すなわち，

ff ≡ ∨
i∈∅Miは満たすことができない仕様である．このとき，図 6.2の規則より，S []ff
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や S ∧ ffも離接遷移をもたないので，満たすことができない仕様である．一方，全て

のプロセスによって満たされる仕様 ttは仕様定数として次のように定義される．

tt
def
=

∨{∑{α; tt : α ∈ A} : A ⊆ Act}

この仕様 ttは，Aに含まれるアクションを実行することを要求する．ただし，任意の
プロセス P に対して，Aを P が今実行できるアクションの集合になるように選ぶこと

ができるので，P は ttを満たすことができる．この証明は命題 6.4.4(1)で与えられる．

次に充足部分集合の例を示す．

例 6.4.1 次の仕様 SABでは，(b;SAB)だけが安定状態である．

SAB
def
= Aa;SAB ∨ b; SAB

すなわち，SABは (aが間に実行されるかもしれないが) 常にいつかは bが実行されな

ければならないことを要求している．例えば，次のプロセス PRはこの要求を満たし

ている．

PR
def
= a; a; b;PR

実際に次のRが充足部分集合であるので，PR |=µ SABを得る．

R = {(PR,SAB), (a; b;PR,SAB), (b;PR,SAB)}

ここで，(PR,SAB)∈θ(2)(R), (a; b;PR,SAB)∈θ(1)(R), (b;PR,SAB) ∈ θ(0)(R)である．

充足関係 |=µは最大の充足部分集合であり，次の命題 6.4.1と命題 6.4.2が成り立つ．

命題 6.4.1 |=µ = θ(|=µ)

証明 関係 |=′
µ を |=′

µ = θ(|=µ) と定義する．|=µ は充足部分集合であるので，|=µ ⊆
θ(|=µ)である．すなわち，|=µ ⊆ |=′

µである．θ(|=µ)の定義より，|=µ ⊆ |=′
µであるので，

θ(|=µ) ⊆ θ(|=′
µ)を得る．よって，|=′

µ = θ(|=µ) ⊆ θ(|=′
µ)であるので，|=′

µは充足部分集

合である．すなわち，|=µは最大の充足部分集合であるので，|=′
µ⊆|=µである．

命題 6.4.2 P |=µ S ⇐⇒ S 7→ S0のようなある S0で，全ての α ∈ Actについて，

(iµ) もし P
α−→ P ′ならば，ある S′について，S0

α−→ S′かつ P ′ |=µ S
′である．

(iiµ) もし S0
α−→ S′ならば，ある P ′について，P α−→ P ′かつ P ′ |=µ S

′である．
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証明 (⇒)の場合：P |=µ Sより，ある n′で (P, S) ∈ θ(n′)(|=µ)である．n′ = 0の場合，

(iµ), (iiµ)は明らか．n′ = n+ 1 (n ≥ 0)の場合は，ある S0で，S 7→ S0 /∈ Stbかつ

(i) もし P
α−→P ′ならば，あるm,S ′で S0

α−→S′, (P ′, S ′) ∈ θ(m)(|=µ), m≤nである．
(ii)もし S0

α−→S ′ならば，あるm, P ′で P
α−→P ′, (P ′, S ′) ∈ θ(m)(|=µ), m≤nである．

ここで，(P ′, S ′) ∈ θ(m)(|=µ) ⊆ θ(|=µ) = |=µより，(iµ), (iiµ)を得る．

(⇐)の場合：ある S0について，S 7→ S0かつ (iµ), (iiµ)を仮定する．

• S0 ∈ Stbの場合：(P, S) ∈ θ(0)(|=µ)である．

• S0 /∈ Stbの場合：(iµ), (iiµ)の各 P ′ |=µ S
′について，(P ′, S′) ∈ θ(m)(|=µ)のよう

な mが存在する．さらに，このような全ての mに対して m ≤ nとなる nが存

在する．すなわち，(P, S) ∈ θ(n+1)(|=µ)である．

よって，(P, S) ∈ θ(|=µ) = |=µである．

次の命題に示すように，充足性 |=µはプロセス演算子 (逐次，選択，並行合成)によっ

て保存される．

命題 6.4.3 α ∈ Act, G ⊆ N とする．また，各 i ∈ {1, 2}について，Pi ∈ Pr, Si ∈ Sp,

Pi |=µ Siとする．このとき次の関係が成り立つ．

(1) α;P1 |=µ α; S1

(2) P1 []P2 |=µ S1 []S2

(3) P1 |[G]|P2 |=µ S1 |[G]|S2

証明 (1)と (2)の証明は (3)よりも簡単である．ここでは (3)を証明するため，次の集

合Rが充足部分集合であることを示す．

R = {(P1 |[G]|P2, S1 |[G]|S2) : P1 |=µ S1, P2 |=µ S2}

(P1 |[G]|P2, S1 |[G]|S2) ∈ Rとする．すなわち，各 i ∈ {1, 2}について，Pi |=µ Siであ
るので，ある n′iについて，(Pi, Si) ∈ θ(n′

i)(|=µ)である．この n′
1 + n′

2に関する帰納法

を用いて，(P1 |[G]|P2, S1 |[G]|S2) ∈ θ(R) を証明する．n′
1 = 0または n′

2 = 0の場合

は，n′
1 ≥ 1かつ n′

2 ≥ 1の場合より簡単である．n′
1 = n1 + 1かつ n′

2 = n2 + 1とする
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(ni ≥ 0)．各 i ∈ {1, 2}について，(Pi, Si) ∈ θ(ni+1)(|=µ)であるので，あるS0iについて，

Si 7→ S0i /∈ Stbかつ (Pi, S0i) ∈ θ(ni+1)(|=µ)を得る．Par∨よりS1 |[G]|S2 7→ S01 |[G]|S02

を導く．ここで，S01 /∈ Stbかつ S02 /∈ Stbであるので，ParS1,2より，S01 |[G]|S02 /∈ Stb
である．

(i) P1 |[G]|P2
α−→ P ′

12 とする．この遷移を導く最後の規則は Par1,2,3 のどれかで

ある．ここでは Par3による場合を示す．他の場合も同様である．すなわち，ある P ′
1

と P ′
2 について，P1

α−→ P ′
1 かつ P2

α−→ P ′
2 かつ P ′

12 ≡ P ′
1 |[G]|P ′

2 かつ α ∈ G で

ある．ここで，各 i ∈ {1, 2}について，(Pi, S0i) ∈ θ(ni+1)(|=µ) であるので，ある mi

と S ′
i について，S0i

α−→ S ′
i かつ (P ′

i , S
′
i) ∈ θ(mi)(|=µ) かつ mi ≤ ni である．すな

わち，α ∈ Gであるので，Par3 より，S01 |[G]|S02
α−→ S′

1 |[G]|S′
2 を導く．また，各

i ∈ {1, 2}について，(P ′
i , S

′
i) ∈ θ(mi)(|=µ)かつmi ≤ niであるので，帰納法の仮定より，

(P ′
1 |[G]|P ′

2, S
′
1 |[G]|S′

2) ∈ θ(R)を得る．

(ii)は (i)に対称である．

次の命題 6.4.4は，論理演算子が期待される性質をもつことを示している．

命題 6.4.4 P ∈ Pr, Si ∈ Spとする．このとき次の関係が成り立つ．

(1) P |=µ tt

(2) P �|=µ ff
(3) P |=µ S1 ∧ S2 ⇐⇒ P |=µ S1かつ P |=µ S2

(4) P |=µ S1 ∨ S2 ⇐⇒ P |=µ S1または P |=µ S2

(5) P |=µ AS ⇐⇒ P |=µ S

証明

(1) 集合R = {(P, tt) : P ∈ Pr}が充足部分集合であることを示す．(P, tt) ∈ Rとす
る．ここで，AP = {α : P α−→}とし，S0 ≡ {α; tt : α ∈ AP}とすると，tt 7→ S0

である．このとき，P と S0が定義 6.4.2の条件 (i)と (ii)を満たすことは容易に

証明できる．

(2) ff �7→ であるので，定義 6.4.2の条件を満たすことはない．

(3) (⇒)の場合：次の集合Rが充足部分集合であることを証明する．

R = {(P, S1) : ∃S2. P |=µ S1 ∧ S2} ∪ {(P, S1) : ∃S2. P |=µ S2 ∧ S1}
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まず，次の補題 (∗1), (∗2)を nに関する帰納法を用いて証明する．

(∗1) (P, S1 ∧ S2) ∈ θ(n)(|=µ)ならば，(P, S1) ∈ θ(n)(R)である．
(∗2) (P, S2 ∧ S1) ∈ θ(n)(|=µ)ならば，(P, S1) ∈ θ(R)である．

(∗1)の証明：(P, S1 ∧S2) ∈ θ(n′)(|=µ)とする．n′ = 0の場合は n′ = n+1 (n ≥ 0)
の場合より簡単であるので，n′ = n + 1とする．すなわち，ある T0 について，

S1 ∧S2 7→ T0 /∈ Stbかつ (P, T0) ∈ θ(n+1)(|=µ)である．ここで，Con∨より，ある

S01と S02について，S1 7→ S01かつ S2 7→ S02かつ T0 ≡ S01 ∧ S02を得る．さら

に，S01 ∧ S02 ≡ T0 /∈ Stbであるので，ConS より，S01 /∈ Stbである．

(i) P
α−→ P ′ とする．(P, T0) ∈ θ(n+1)(|=µ) であるので，ある mと T ′

1につい

て，T0
α−→ T ′

1 かつ (P ′, T ′
1) ∈ θ(m)(|=µ)かつ m ≤ nである．T0 /∈ Stbで

あるので，この遷移は Con3 か Con4 によって導かれる．Con3 による場

合は Con4 による場合より簡単なので，Con4 による場合を示す．すなわ

ち，ある S′
02 について，S02

α−→ S′
2 かつ T ′

1 ≡ S11 ∧ S′
2 である．ここで，

S11 ≡
∨{S ′

11 : S01
α−→ S ′

11}である．

また，(P ′, T ′
1) ∈ θ(m)(|=µ)であるので，ある T ′

0について，T
′
1 ≡ S11∧S′

2 7→
T ′

0 かつ (P ′, T ′
0) ∈ θ(m)(|=µ) を得る．すなわち，Con∨ より，ある S′

01 と

S ′
02 について，S11 7→ S′

01 かつ S ′
2 7→ S ′

02 かつ T ′
0 ≡ S′

01 ∧ S′
02 を得る．こ

こで，S11 ≡ ∨{S ′
11 : S01

α−→ S′
11} 7→ S ′

01 は Dis∨ によって導かれるの

で，ある S ′
1について，S01

α−→ S ′
1 7→ S′

01 でなければならない．すなわち，

S ′
1 7→ S ′

01かつ S ′
2 7→ S ′

02であるので，Con∨より，S
′
1 ∧S′

2 7→ T ′
0 ≡ S ′

01 ∧S′
02

である．このとき，S′
1 ∧ S′

2 7→ T ′
0 かつ (P ′, T ′

0) ∈ θ(m)(|=µ) であるので，

(P ′, S′
1∧S′

2) ∈ θ(m)(|=µ)を得る．ここで，m ≤ nであるので，帰納法の仮定

より，(P ′, S ′
1) ∈ θ(m)(R)を得る．以上まとめて，S01

α−→ S ′
1かつ (P ′, S′

1) ∈
θ(m)(R)かつ m ≤ nである．

(ii) S01
α−→ S ′

1とする．このとき，上記の (i)の場合より簡単に，P α−→ P ′か

つ (P ′, S′
1) ∈ θ(m)(R)かつ m ≤ nを得る．

よって (P, S1) ∈ θ(n+1)(R)が得られた．補題 (∗1)の証明完了．

(∗2)の証明：S2 ∧S1がいつかは安定状態に到達して S ′
1 ∧S′

2になることと，上記

の補題 (∗1)を利用する．(P, S2 ∧ S1) ∈ θ(n′)(|=µ)とする．n′ = 0の場合が重要で
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あり，n′ ≥ 1の場合は (∗1)の証明に同様であるので，(P, S1 ∧ S2) ∈ θ(0)(|=µ)と

する．すなわち，ある T0について，S1 ∧ S2 7→ T0 ∈ Stbかつ (P, T0) ∈ θ(0)(|=µ)

である．ここで，Con∨より，ある S01と S02について，S1 7→ S01かつ S2 7→ S02

かつ T0 ≡ S02 ∧S01を得る．さらに，S02 ∧ S01 ≡ T0 ∈ Stbであるので，ConS よ

り S02 ∈ Stbである．

(i) P
α−→ P ′とする．(P, T0) ∈ θ(0)(|=µ)であるので，ある T ′

1について，T0
α−→

T ′
1かつ P ′ |=µ T ′

1である．T0 ∈ Stbであるので，この遷移は Con1か Con2

によって導かれる．Con1による場合は上記補題 (∗1)のCon4による場合に

同様である．ここではCon2による場合のみ示す．すなわち，ある S′
01につ

いて，S01
α−→ S′

1かつ T ′
1 ≡ S ′

1∧S21である．ここで，S21 ≡
∨{S ′

21 : S02
α−→

S ′
21} である．すなわち，P ′ |=µ T ′

1 ≡ S′
1 ∧ S21 であるので，ある mにつ

いて，(P ′, S′
1 ∧ S21) ∈ θ(m)(|=µ)である．すなわち，上記の補題 (∗1)より，

(P ′, S′
1) ∈ θ(m)(R)である．以上まとめて，S01

α−→ S′
1かつ (P ′, S ′

1) ∈ θ(R)
である．

(ii) S01
α−→ S ′

1とする．このとき，上記の (i)の場合より簡単に，P α−→ P ′か

つ (P ′, S′
1) ∈ θ(R)を得る．

よって (P, S1) ∈ θ(R)が得られた．補題 (∗2)の証明完了．

次に，Rが充足部分集合であることを示す．(P, S1) ∈ Rとする．すなわち，あ
る S2について，P |=µ S1 ∧ S2または P |=µ S2 ∧ S1 である．さらに，ある nに

ついて，(P, S1 ∧ S2) ∈ θ(n)(|=µ)または (P, S2 ∧ S1) ∈ θ(n)(|=µ)である．よって，

上記の補題 (∗1), (∗2)より，(P, S1) ∈ θ(R)を得る．

(⇐)の場合：次の集合Rが充足部分集合であることを証明する．

R = {(P, S1 ∧ S2) : P |=µ S1, P |=µ S2}

この証明は上記の (⇒)の場合より簡単である．

(4) (⇒)の場合：P |=µ S1 ∨ S2とする．このとき，ある S0について，S1 ∨ S2 7→ S0

かつ P |=µ S0である．ここで，Dis∨により，S1 7→ S0または S2 7→ S0を得る．

すなわち，P |=µ S1または P |=µ S2を得る．
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(⇐)の場合：P |=µ S1とする．Dis∨より，あるS0について，S1 7→ S0かつP |=µ S0

である．ここで，Dis∨により，S1 ∨ S2 7→ S0を導く．すなわち，P |=µ S1 ∨ S2

である．

(5) 規則Unst∨より，AS 7→ AS0ならば，そのときに限り S0 7→ S0である．また，規

則Unstより，AS0
α−→ S ′ならば，そのときに限り S0

α−→ S′である．よって命

題 6.4.2より，関係 (P |=µ AS ⇐⇒ P |=µ S)が得られる．

命題 6.4.4の適用例を次に示す．

例 6.4.2 二つ仕様 SABと SBAを次のように対称に定義する．

SAB
def
= Aa; SAB ∨ b;SAB,

SBA
def
= a; SBA ∨ Ab;SBA

仕様 SABは例 6.4.1で使われた仕様であり，SBAは (bが間に実行されるかもしれない

が) 常にいつかは aが実行されなければならないことを要求している．すなわち，仕

様 SAB ∧ SBAは，常にいつかは aと bが実行されなければならないことを要求して

いる．すなわち，例 6.4.1で与えたプロセス (PR
def
= a; a; b;PR)は SBAも満たしている

(PR |=µ SAB, PR |=µ SBA)．よって，命題 6.4.4より，次の関係を得る．

PR |=µ SAB ∧ SBA

仕様 SAB ∧ SBAの状態遷移図を図 6.4に示す．ffは満たすことができないので，この

図の点線で書かれた四角の外側に出ている遷移は無視できる．図中，©は安定状態を
表している．この図は，aと bがいつかは実行されることが交互に要求されることを示

している．

次に，仕様上に半順序9µと同値関係∼=µを定義する．この半順序 S 9µ T は，もし

あるプロセスが S を満たすならば，それは T も満たすことを表している．すなわち，

Sは T の詳細化された仕様である．この 9µを詳細順序と呼ぶ．

定義 6.4.4 S, T ∈ Spとする．

(1) S 9µ T ⇐⇒ Proc(S) ⊆ Proc(T )

(2) S ∼=µ T ⇐⇒ Proc(S) = Proc(T )
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SAB ff SBAff SBA ff SABff

SAB SBA

SABSBA

SAB ff SBAff SBA ff SABff

a

b

b

a

a b a b

b a b
a

図 6.4: 仕様 SAB ∧ SBAの状態遷移図 (© : 安定状態)

次の命題は，詳細順序 9µが逐次的な演算子 (逐次，選択，合接，離接，不安定)に

よって保存されることを示している．このとき，S 9µ T かつ T 9µ Sならば S ∼=µ T

であるので，∼=µも逐次的な演算子によって保存される．

命題 6.4.5 S1 9µ T1かつ S2 9µ T2とする．このとき，次の関係が成り立つ．

(1) α; S1 9µ α;T1

(2) S1 []S2 9µ T1 []T2

(3) ff 9µ S1 9µ tt

(4) S1 ∧ S2 9µ T1 ∧ T2

(5) S1 ∨ S2 9µ T1 ∨ T2

(6) AS1 9µ AT1

証明 (1)は簡単である．

(2) P |=µ S1 []S2 とする．すなわち，Ch∨ より，ある S01 と S02 について，P |=µ

S01 []S02かつ S1 7→ S01かつ S2 7→ S02である．ここで，各 i ∈ {1, 2}について，Piを
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次のように与える．

Pi ≡
∑{α;P ′ : ∃S′. S0i

α−→ S ′, P
α−→ P ′, P ′ |=µ S′}

このとき，P ∼ P1 []P2かつ P1 |=µ S1かつ P2 |=µ S2を次のように証明できる．ここ

で，∼は強等価 (定義 2.4.2)である．

• P ∼ P1 []P2 の証明：(i) P
α−→ P ′ とする．P |=µ S01 []S02 と Ch より，ある

i ∈ {1, 2}と S ′について，S0i
α−→ S ′かつ P ′ |=µ S

′ を得る．すなわち，Chと

Actより，Pi ≡
∑{α′;P ′′ : ∃S′′. S0i

α′
−→ S ′′, P

α′
−→ P ′′, P ′′ |=µ S

′′} α−→ P ′ を導

く．さらに，Chより，P1 []P2
α−→ P ′を導ける．(ii)については明らかである．

• P1 |=µ S1の証明：(i) P1 ≡
∑{α′;P ′′ : ∃S′′. S0i

α′
−→ S ′′, P

α′
−→ P ′′, P ′′ |=µ S

′′} α−→
P ′とする．この遷移はChとActより導かれるので，あるS ′について，S01

α−→ S ′

かつ P
α−→ P ′かつ P ′ |=µ S′を得る．

(ii) S01
α−→ S′とする．Chより S01 []S02

α−→ S ′を導く．ここで，P |=µ S01 []S02

より，ある P ′について，P α−→ P ′かつ P ′ |=µ S
′を得る．すなわち，ChとAct

より，P1 ≡
∑{α′;P ′′ : ∃S′′. S0i

α′
−→ S′′, P

α′
−→ P ′′, P ′′ |=µ S

′′} α−→ P ′を導く．

ここで，P1 |=µ S1 9µ T1かつ P2 |=µ S2 9µ T2より，P1 |=µ T1かつ P2 |=µ T2を得

る．すなわち，命題 6.4.3(2)より，P1 []P2 |=µ T1 []T2を得る．さらに，P ∼ P1 []P2よ

り，P |=µ T1 []T2は容易に得られる．

(3), (4), (5), (6)は命題 6.4.4を用いて容易に証明できる．例として (3)の証明を与える．

Proc(S1 ∧ S2) = Proc(S1) ∩ Proc(S2) ⊆ Proc(T1) ∩ Proc(T2) = Proc(T1 ∧ T2).

6.5 不動点

本節で不動点に対する性質を明らかにする．等式X ∼=µ M の解は，Xに代入したと

きに各々を満たすプロセスの集合が同じ (S ∼=µ M{S/X})になる仕様 Sである．命題

2.4.16や命題 4.5.9に示したように，観測合同や監視等価は唯一解をもつが，µLOTOS
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の同値関係 ∼=µの解は唯一には定まらない．例えば，次の 2つの仕様 Smax, Smin は共

に等式X ∼=µ a;X ∨ b; stopの解である．

Smax
def
= a;Smax ∨ b; stop

Smin
def
= Aa;Smin ∨ Ab; stop

このとき，例えば，プロセスA
def
= a;Aは Smaxを満たすが，Sminを満たさない．すな

わち，Smax �∼=µ Sminである．

このように複数存在する解のなかで，(9µについて)最大の解が最大不動点であり，

最小の解が最小不動点である．これらは，次のように定義される．ここで，M{N/X}
はM の変数Xに仕様式 N を代入して得られる仕様式である．

定義 6.5.1 Var(M) ⊆ {X}かつ T ∼=µ M{T/X}とする．

1. T は X ∼=µ M の最大不動点である

⇐⇒ S ∼=µ M{S/X}のような全ての Sについて，S 9µ T である．

2. T は X ∼=µ M の最小不動点である

⇐⇒ S ∼=µ M{S/X}のような全ての Sについて，T 9µ Sである．

以下，逐次仕様を対象として最大不動点と最小不動点が µLOTOSにおいてどのよう

に表現されるかを述べる．まず，CCSの逐次性 (定義 2.4.13)とガード (定義 2.4.5)の

概念を修正して µLOTOSに対して定義する．

定義 6.5.2 X ∈ Xµ，M ∈ Spxとする．

1. XはM において逐次的である ⇐⇒ X ∈ Var(M ′)のようなM の全ての部分式

M ′について，M ′が，α;M ′′か，AM ′′か，M ′′
1 []M

′′
2 か，

∨
i∈IM

′′
i か，または X

の形をもつ．

2. XはM においてガードされている ⇐⇒ プロセス式M に含まれる全ての変数

XがM のある部分式 α.M ′に含まれる．
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例えば，仕様式 (a;X) ∨ (c; stop |[∅]|d; stop) [](i;X)において，変数 X は逐次的であ

り，ガードされている．尚，逐次性の定義にM1 ∧M2が含まれることが期待されるが，

M1 ∧M2を含めて最大不動点と最小不動点を表現することは非常に難しく，本節では

変数をもつM1 ∧M2は省略して議論する．

次に，最大不動点と最小不動点の表現に必要な仕様上の関数 fν と fµを定義する．

定義 6.5.3 仕様式上の関数 fν : Spx → Spxと fµ : Spx → SpxをM の構造に対して

帰納的に次のように与える．

fν(M) ≡




stop (M ≡ stop)
fν(S) (M ≡ A,A

def
= S)

X (M ≡ X)

α; fν(M
′) (M ≡ α;M ′, Var(M ′) �= ∅)

α;M ′ (M ≡ α;M ′, Var(M ′) = ∅)
fν(M

′) (M ≡ AM ′)

fν(M1) []fν(M2) (M ≡M1 []M2)

M1 op M2 (M ≡M1 op M2)∨
i∈I fν(Mi) (M ≡ ∨

i∈IMi)

fµ(M) ≡




A stop (M ≡ stop)
fµ(S) (M ≡ A,A

def
= S)

X (M ≡ X)

A α; fµ(M
′) (M ≡ α;M ′, Var(M ′) �= ∅)

A α;M ′ (M ≡ α;M ′, Var(M ′) = ∅)
A fµ(M

′) (M ≡ AM ′)

fµ(M1) []fµ(M2) (M ≡M1 []M2)

A (M1 op M2) (M ≡M1 op M2)∨
i∈I fµ(Mi) (M ≡ ∨

i∈IMi)

ここで， op は演算子を表し op ∈ {|[G]| ,∧}である．

これら関数 fν, fµの性質を明らかにするために，補題 6.5.1と補題 6.5.2と補題 6.5.3

を与える．補題 6.5.1は，変数を含む仕様式の状態を関数 fνと fµが各々安定状態と不

安定状態にすることを表している．また，補題 6.5.2と補題 6.5.3は，関数 fνと fµが離

接遷移とラベル付遷移によって維持されることを示している．
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補題 6.5.1 M0 ∈ Spx0，Var(M0) ⊆ {X}，かつXはM0において逐次的であり，ガー

ドされているとする．

(1) X ∈ Var(M0)ならば，fν(M0) ∈ Stbである．

(2) fµ(M0) /∈ Stbである．

証明

(1) X ∈ Var(M0)とし，M0の構造に関する帰納法を用いて証明する．XはM0にお

いて逐次的であり，ガードされているので，M0 ≡ X と M0 ≡ M01 |[G]|M02 と

M0 ≡M01 ∧M02の場合はない．

• M0 ≡ α;M ′かつ Var(M ′) �= ∅の場合：ActS より fν(α;M
′) ≡ α; fν(M

′) ∈
Stbである．

• M0 ≡ α;M ′かつ Var(M ′) = ∅の場合：ActS より fν(α;M
′) ≡ α;M ′ ∈ Stb

である．

• M0 ≡ AM ′
0の場合：帰納法の仮定より fν(AM

′
0) ≡ fν(M

′
0) ∈ Stbを得る．

• M0 ≡ M01 []M02の場合：X ∈ Var(M0) = Var(M01) ∪ Var(M02)より，X ∈
Var(M01)か X ∈ Var(M02)である．

– X ∈ Var(M01)の場合：帰納法の仮定より fν(M01) ∈ Stbを得る．すな

わち，ChS1より fν(M01 []M02) ≡ fν(M01) []fν(M02) ∈ Stbである．

– X ∈ Var(M02)の場合：上記の場合に対称である．

(2) M0の構造に関する帰納法を用いて証明する．

• M0 ≡ stop, α;M ′, AM ′
0の場合は明らかに fµ(M0) /∈ Stbである．

• M0 ≡ Aかつ A
def
= S の場合：fµ(M0) ≡ fµ(S)である．帰納法の仮定より，

fµ(S) /∈ Stbである．

• M0 ≡M01 []M02の場合：fµ(M01 []M02) ≡ fµ(M01) []fµ(M02)である．帰納法

の仮定より，fµ(M01) /∈ Stbかつ fµ(M02) /∈ Stbである．すなわち，ChS1,2

より fν(M01) []fν(M02) /∈ Stbである．
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補題 6.5.2 M ∈ Spx，Var(M ) ⊆ {X}，かつ XはM において逐次的であるとする．

(1) fν(M) 7→ N0ならば，あるM0について，N0 ≡ fν(M0)である．

(2) fµ(M) 7→ N0 ならば，あるM0について，N0 ≡ fµ(M0)である．

証明

(1) M の構造に関する帰納法を用いる．

• M ≡ stopの場合：Stop∨より fν(stop) ≡ stop 7→ stop ≡ N0 ≡ fν(stop)

である．

• M ≡ Aかつ A
def
= Sの場合：fν(A) ≡ fν(S) 7→ N0である．帰納法の仮定よ

り，あるM0について，N0 ≡ fν(M0)を得る．

• M ≡ X の場合：Var∨より fν(X) ≡ X 7→ X ≡ N0 ≡ fν(X)である．

• M ≡ α;M ′かつ Var(M ′) �= ∅の場合：Act∨より fν(α;M
′) ≡ α; fν(M

′) 7→
α; fν(M

′) ≡ N0 ≡ fν(α;M
′)を得る．

• M ≡ α;M ′ かつ Var(M ′) = ∅ の場合：Act∨ より fν(α;M
′) ≡ α;M ′ 7→

α;M ′ ≡ N0 ≡ fν(α;M
′)を得る．

• M ≡ AM ′ の場合：fν(AM ′) ≡ fν(M
′) 7→ N0である．帰納法の仮定より，あ

るM0について，N0 ≡ fν(M0)を得る．

• M ≡ M1 []M1 の場合：fν(M1 []M2) ≡ fν(M1) []fν(M2) 7→ N0である．Ch∨

より，ある N01 と N02 について，fν(M1) 7→ N01 かつ fν(M2) 7→ N02 か

つ N0 ≡ N01 []N02 である．帰納法の仮定より，各 i ∈ {1, 2}について，あ
る M0i について，N0i ≡ fν(M0i) を得る．すなわち，N0 ≡ N01 []N02 ≡
fν(M01) []fν(M02) ≡ fν(M01 []M02)である．

• M ≡ M1 |[G]|M1 の場合：fν(M1 |[G]|M2) ≡ M1 |[G]|M2 7→ N0 である．

Par∨ より，ある N01 と N02 について，M1 7→ N01 かつ M2 7→ N02 かつ

N0 ≡ N01 |[G]|N02である．すなわち，N0 ≡ N01 |[G]|N02 ≡ fν(N01 |[G]|N02)

である．

• M ≡M1 ∧M1の場合：M1 |[G]|M1の場合に同様である．

• M ≡ ∨
i∈IMiの場合：fν(

∨
i∈IMi) ≡

∨
i∈I fν(Mi) 7→ N0である．Dis∨より，

ある j ∈ Iについて，fν(Mj) 7→ N0である．帰納法の仮定より，あるM0に

ついて，N0 ≡ fν(M0)を得る．
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(2) M の構造に関する帰納法を用いる．

• M ≡ stopの場合：Unst∨ と Stop∨ より fν(stop) ≡ Astop 7→ Astop ≡
N0 ≡ fν(stop)である．

• M ≡ Aかつ A
def
= Sの場合：fµ(A) ≡ fµ(S) 7→ N0である．帰納法の仮定よ

り，あるM0について，N0 ≡ fµ(M0)を得る．

• M ≡ X の場合：Var∨より fν(X) ≡ X 7→ X ≡ N0 ≡ fν(X)である．

• M ≡ α;M ′ かつ Var(M ′) �= ∅ の場合：Unst∨ と Act∨ より fν(α;M
′) ≡

Aα; fν(M
′) 7→ Aα; fν(M

′) ≡ N0 ≡ fν(α;M
′)を得る．

• M ≡ α;M ′ かつ Var(M ′) = ∅ の場合：Unst∨ と Act∨ より fν(α;M
′) ≡

Aα;M ′ 7→ Aα;M ′ ≡ N0 ≡ fν(α;M
′)を得る．

• M ≡ AM ′ の場合：fν(AM ′) ≡ Afν(M
′) 7→ N0である．Unst∨より，あるN ′

0

で，fν(M ′) 7→ N ′
0かつ N0 ≡ AN ′

0である．帰納法の仮定より，あるM ′
0で，

N ′
0 ≡ fν(M

′
0)を得る．すなわち，N0 ≡ AN ′

0 ≡ Afν(M
′
0) ≡ fν(AM

′
0)である．

• M ≡M1 []M2 の場合：上記の (1)のM ≡M1 []M1の場合に同様である．

• M ≡ M1 |[G]|M2 の場合：fν(M1 |[G]|M2) ≡ A(M1 |[G]|M2) 7→ N0である．

Unst∨ と Par∨ より，ある N01 と N02 について，M1 7→ N01 かつ M2 7→
N02かつ N0 ≡ A(N01 |[G]|N02)である．すなわち，N0 ≡ A(N01 |[G]|N02) ≡
fν(N01 |[G]|N02)である．

• M ≡M1 ∧M2の場合：M1 |[G]|M2の場合に同様である．

• M ≡ ∨
i∈IMiの場合：上記の (1)のM ≡ ∨

i∈IMiの場合に同様である．

補題 6.5.3 M0 ∈ Spx0，Var(M0) ⊆ {X}，かつXはM0において逐次的であるとする．

(1) fν(M0)
α−→ N ′かつ Var(N ′) �= ∅ ならば，あるM ′について N ′ ≡ fν(M

′)である．

(2) fµ(M0)
α−→ N ′かつ Var(N ′) �= ∅ ならば，あるM ′について N ′ ≡ fµ(M

′)である．

証明

(1) fν(M0)
α−→ N ′かつ Var(N ′) �= ∅とする．このとき，Var(M0) �= ∅である．M0

の構造に関する帰納法を用いる．XはM0において逐次的であるので，次の 3つ

の場合が考えられる．
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• M0 ≡ α′;M ′′かつ Var(M ′′) �= ∅ の場合：fν(α′;M ′) ≡ α′; fν(M
′′)

α−→ N ′で

ある．Actより，α = α′かつ N ′ ≡ fν(M
′′)を得る．

• M0 ≡ AM ′
0 の場合：fν(AM

′
0) ≡ fν(M

′
0)

α−→ N ′である．帰納法の仮定より，

あるM ′について，N ′ ≡ fν(M
′)を得る．

• M0 ≡M01 []M01 の場合：fν(M01 []M02) ≡ fν(M01) []fν(M02)
α−→ N ′である．

この遷移を導く最後の規則は Ch1か Ch2である．対称であるので Ch1に

よる場合を示す．すなわち，fν(M01)
α−→ N ′ である．よって，帰納法の仮

定より，あるM ′について，N ′ ≡ fν(M
′)を得る．

(2) fµ(M0)
α−→ N ′かつ Var(N ′) �= ∅とする．このとき，Var(M0) �= ∅である．M0

の構造に関する帰納法を用いる．

• M0 ≡ α′;M ′′かつ Var(M ′′) �= ∅ の場合：fµ(α′;M ′) ≡ Aα′; fν(M
′′)

α−→ N ′

である．Unstと Actより，α = α′かつ N ′ ≡ fν(M
′′)を得る．

• M0 ≡ AM ′
0 の場合：fν(AM

′
0) ≡ Afν(M

′
0)

α−→ N ′である．ここで，Unstよ

り，fν(M ′
0)

α−→ N ′を得る．すなわち，帰納法の仮定より，あるM ′につい

て，N ′ ≡ fν(M
′)を得る．

• M0 ≡M01 []M01 の場合：(1)のM01 []M01の場合と同様である．

また，次の命題 6.5.4と命題 6.5.5は，関数 fνと fµの不動点に関する性質を表してい

る．直観的に，命題 6.5.4は関数 fν と fµによる変換が等式の解を保存することを保証

し，命題 6.5.5は fνによって定義されたループは無限であり，fµによって定義された

ループは有限であることを示している．

命題 6.5.4 任意の S ∈ Spについて，次の等式が成り立つ．

(1) M{S/X} ∼=µ fν(M){S/X}
(2) M{S/X} ∼=µ fµ(M ){S/X}

証明

(1) M の構造に関する帰納法を用いて証明する．
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• M ≡ stop, X, α;M ′ (Var(M ′) = ∅),M1 |[G]|M2,M1∧M2の場合：fν(M ) ≡
M より明らか．

• M ≡ α;M ′ かつ Var(M ′) �= ∅の場合：fν(M) ≡ fν(α;M
′) ≡ α; fν(M

′)で

ある．帰納法の仮定より，M ′{S/X} ∼=µ fν(M
′){S/X}を得る．さらに，命題

6.4.5(1)より，M{S/X} ≡ α;M ′{S/X} ∼=µ α; fν(M
′){S/X} ≡ fν(M ){S/X}

を得る．

• M ≡ AM ′ の場合：fν(M) ≡ fν(AM
′) ≡ fν(M

′) である．帰納法の仮定

より，M ′{S/X} ∼=µ fν(M
′){S/X} を得る．さらに，命題 6.4.4(5) より，

M{S/X} ≡ AM ′{S/X} ∼=µ fν(M
′){S/X} ≡ fν(M){S/X}を得る．

• M ≡ M1 []M2 の場合：fν(M) ≡ fν(M1 []M2) ≡ fν(M1) []fν(M2) である．

帰納法の仮定より，各 i ∈ {1, 2}について Mi{S/X} ∼=µ fν(Mi){S/X} を
得る．さらに，命題 6.4.5(2) より，M{S/X} ≡ M1{S/X} []M2{S/X} ∼=µ

fν(M1){S/X} []fν(M2){S/X} ≡ fν(M){S/X}を得る．

• M ≡ ∨
i∈IMiの場合：上記のM1 []M2の場合と同様に命題 6.4.5(5)を用いる．

(2) 上記の (1)の場合と同様に帰納法を用いる．fµでは，α;M ′,M1 |[G]|M2, M1∧M2

の場合に不安定演算子 Aが追加されるが，これは命題 6.4.4(5)により無視でき

る．例として，M ≡ α;M ′かつ Var(M ′) = ∅の場合を示す．このとき，fµ(M ) ≡
fµ(α;M

′) ≡ Aα; fµ(M
′)である．帰納法の仮定より，M ′{S/X} ∼=µ fµ(M

′){S/X}
を得る．また，命題6.4.4(5)より，Aα; fµ(M ′){S/X} ∼=µ α; fµ(M

′){S/X}である．
すなわち，命題 6.4.5(1)より，M{S/X} ≡ α;M ′{S/X} ∼=µ α; fµ(M

′){S/X} ∼=µ

Aα; fµ(M
′){S/X} ≡ fµ(M){S/X}を得る．

命題 6.5.5 Var(M) = {X}，Aν
def
= fν(M){Aν/X}，Aµ

def
= fµ(M){Aµ/X}とし，Xは

Mにおいて逐次的であり，ガードされているとする．このとき，次の関係が成り立つ．

(1) P |=µ Aν ⇐⇒ 任意の n ≥ 0について，P |=µ M 〈n〉{tt/X}
(2) P |=µ Aµ ⇐⇒ ある n ≥ 0について，P |=µ M 〈n〉{ff/X}

ここで，M 〈n〉はM から帰納的に次のように定義される仕様式である．

M 〈0〉 ≡ X, M 〈n+1〉 ≡M{M 〈n〉/X}.
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証明 変数X は仕様式M において逐次的であるので，命題 6.4.5より，S1 9µ S2なら

ば，M{S1/X} 9µ M{S2/X}であることを利用する．以下，本証明では，Mの変数X

に仕様 Sを代入して得られる仕様M{S/X}の記述をM(S)と略記する．

(1) (⇒)の場合：まず，任意の n′について，Aν 9µ M
〈n′〉(tt)を n′に関する帰納法を

用いて証明する．n′ = 0の場合は Aν 9µ ttより明らかである．n′ = n+ 1の場

合は帰納法の仮定より，Aν 9µ M
〈n〉(tt)であるので，M(Aν) 9µ M(M

〈n〉(tt)) ≡
M 〈n+1〉(tt)を得る．さらに，命題 6.5.4(1)より，Aν ∼=µ fν(M)(Aν) ∼=µ M(Aν)を

得る．すなわち，P |=µ Aνならば，任意の n′について，P |=µ M 〈n′〉(tt)である．

(⇐)の場合：まず，充足性を次のように帰納的に定義する：

|=(0)
µ = Pr × Sp, |=(n+1)

µ = θ(|=(n)
µ ).

このとき，|=µ =
⋂
n≥0 |=(n)

µ を証明できる．そこで，次の補題 (∗1)を n′に関す

る帰納法を用いて証明する．

(∗1) P |=µ fν(N)(fν(M)
〈n′〉(tt))ならば，P |=(n′)

µ fν(N)(Aν) である．ここで，

Var(N ) ⊆ {X}，かつXは N において逐次的である．

n′ = 0のときは定義より明らかである．n′ = n+ 1 (n ≥ 0)とする．

仮定 P |=µ fν(N)(fν(M)
〈n+1〉(tt))より，ある T0で，fν(N)(fν(M)〈n+1〉(tt)) 7→

T0 かつ P |=µ T0 である．ここで，fν(N)(fν(M )(fν(M)〈n〉(tt))) 7→ T0 であり，

X は fν(N)(fν(M ))においてガードされているので，あるガードされている N ′
0

について，fν(N)(fν(M )) 7→ N ′
0 かつ T0 ≡ N ′

0(fν(M)
〈n〉(tt))を得る．さらに，

fν(N)(fν(M)(Aν)) 7→ N ′
0(Aν)も得られる．また，X ∈ Var(fν(M))であるので，

fν(N)(fν(M)) ≡ fν(N(M))を示せる．すなわち，fν(N(M)) 7→ N ′
0であるので，

補題 6.5.2(1)より，あるガードされている N0について，N ′
0 ≡ fν(N0)である．

• X /∈ Var(N ′
0)の場合：P |=µ T0 ≡ N ′

0(fν(M)
〈n〉(tt)) ≡ N ′

0 ≡ N ′
0(Aν)である．

すなわち，fν(N )(fν(M)(Aν)) 7→ N ′
0(Aν)であるのでP |=µ fν(N)(fν(M )(Aν))

を得る．さらに，Aν
def
= fν(M )(Aν)より，P |=µ fν(N)(Aν)を得る．ここで，

|=µ ⊆ |=(n+1)
µ より，P |=(n+1)

µ fν(N)(Aν)である．

• X ∈ Var(N ′
0)の場合：このとき，X ∈ Var(N0)かつ Xは N0においてガー

ドされているので，補題 6.5.1(1) より，fν(N0) ∈ Stb である．すなわち，

fν(N0)(Aν) ∈ Stbである．
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(i) P
α−→ P ′ とする．P |=µ T0 ≡ fν(N0)(fν(M )

〈n〉(tt))より，ある T ′ に

ついて，fν(N0)(fν(M)
〈n〉(tt))

α−→ T ′かつ P ′ |=µ T
′を得る．fν(N0)は

ガードされているので，ある N ′′について，fν(N0)
α−→ N ′′かつ T ′ ≡

N ′′(fν(M)
〈n〉(tt))を得る．さらに，fν(N0)(Aν)

α−→ N ′′(Aν)も得られる．

∗ X /∈ Var(N ′′) の場合：P ′ |=µ T ′ ≡ N ′′(fν(M)
〈n〉(tt)) ≡ N ′′ ≡

N ′′(Aν)である．すなわち，P |=(n)
µ N ′′(Aν)である．

∗ X ∈ Var(N ′′)の場合：補題 6.5.3(1)より，あるN ′について，N ′′ ≡
fν(N

′) を得る．よって，P ′ |=µ fν(N
′)(fν(M)

〈n〉(tt))であるので，

帰納法の仮定より，P ′ |=(n)
µ fν(N

′)(Aν) ≡ N ′′(Aν)を得る．

(ii) 上記の (i)の場合と同様である．

すなわち，P |=(n+1)
µ fν(N)(fν(M)(Aν)) ∼=µ fν(N )(Aν)を得る．よって，補題 (∗1)

は証明された．

今，P |=(n)
µ M 〈n〉(tt)とする．命題 6.5.4(1)より，P |=(n)

µ fν(M)
〈n〉(tt)である．

さらに，補題 (∗1)において N ≡ Xとして，P |=(n)
µ Aνを得る．すなわち，任意

の n ≥ 0について P |=(n)
µ M 〈n〉(tt)ならば，P |=µ Aν を得る．

(2) (⇐)の場合：まず，任意の n′について，M 〈n′〉(ff) 9µ Aµを n′に関する帰納法を用

いて証明する．n′ = 0の場合は ff 9µ Aµより明らかである．n′ = n+1の場合は

帰納法の仮定より，M 〈n〉(ff) 9µ Aµであるので，M 〈n+1〉(ff) ≡M(M 〈n〉(ff)) 9µ

M(Aµ) を得る．さらに，命題 6.5.4(1)より，Aµ
∼=µ fµ(M)(Aµ) ∼=µ M(Aµ)を得

る．すなわち，ある n′について P |=µ M
〈n′〉(ff)ならば，P |=µ Aµである．

(⇒)の場合：まず，次の補題 (∗2)を n′に関する帰納法を用いて証明する．

(∗2) (P, fµ(N)(fµ(M )(Aµ))) ∈ θ(n′)(|=µ)ならば，P |=µ fµ(N )(fµ(M)
〈n′+1〉(ff))

である．ここで，Var(N ) ⊆ {X}，かつXは N において逐次的である．

• n′ = 0の場合：(P, fµ(N)(fµ(M)(Aµ))) ∈ θ(0)(|=µ)であるので，あるS0につい

て，fµ(N)(fµ(M )(Aµ)) 7→ S0 ∈ Stbかつ P |=µ S0を得る．fµ(N)(fµ(M))は

ガードされているので，あるガードされたN ′
0について，fµ(N)(fµ(M)) 7→ N ′

0

かつ S0 ≡ N ′
0(Aµ) ∈ Stb を得る．また，X ∈ Var(fµ(M )) であるので，

fµ(N)(fµ(M)) ≡ fµ(N(M)) を示せる．すなわち，fµ(N(M)) 7→ N ′
0 であ

るので，補題 6.5.2(2)より，あるガードされた N0について，N ′
0 ≡ fµ(N0)
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を得る．また，補題 6.5.1(2)より，fµ(N0) /∈ Stbである．しかし，これは

fµ(N0)(Aµ) ≡ S0 ∈ Stbに矛盾する．すなわち，n′ = 0の場合はない．

• n′ = 1の場合：(P, fµ(N)(fµ(M)(Aµ))) ∈ θ(1)(|=µ)であるので，あるS0につい

て，fµ(N)(fµ(M )(Aµ)) 7→ S0かつ (P, S0) ∈ θ(1)(|=µ)を得る．n′ = 0の場合

と同様に，あるガードされた N0について，fµ(N)(fµ(M)) ≡ fµ(N(M)) 7→
fµ(N0)かつ S0 ≡ fµ(N0)(Aµ) を得る．すなわち，fµ(N)(fµ(M)〈2〉(ff)) ≡
fµ(N)(fµ(M)(fµ(M )

〈1〉(ff))) 7→ fµ(N0)(fµ(M)
〈1〉(ff))である．

(i) P
α−→ P ′とする．(P, fµ(N0)(Aµ)) ∈ θ(1)(|=µ)であるので，ある S′につ

いて，fµ(N0)(Aµ)
α−→ S ′かつ (P ′, S ′) ∈ θ(0)(|=µ)である．ここで，X

は fµ(N0)においてガードされているので，この遷移は Aµに依存しな

い．すなわち，あるN ′′について，fµ(N0)
α−→ N ′′かつ S′ ≡ N ′′(Aµ)で

ある．さらに，fµ(N0)(fµ(M)
〈1〉(ff))

α−→ N ′′(fµ(M)
〈1〉(ff))を得る．

∗ X /∈ Var(N ′′)の場合：S′ ≡ N ′′(Aµ) ≡ N ′′ ≡ N ′′(fµ(M)
〈1〉(ff))であ

る．すなわち，(P ′, S ′) ≡ (P ′, N ′′(fµ(M)
〈1〉(ff))) ∈ θ(0)(|=µ)である．

∗ X ∈ Var(N ′′)の場合：補題 6.5.3(2)より，あるN ′について，N ′′ ≡
fµ(N

′) である．すなわち，(P ′, fµ(N
′)(Aµ)) ∈ θ(0)(|=µ)となるが，

これは n′ = 0の場合に示したように不可能である．よって，必ず

X /∈ Var(N ′′)である．

(ii) fµ(N0)(fµ(M )
〈1〉(ff))

α−→ T ′ とする．(i)の場合と同様に，ある N ′′に

ついて，fµ(N0)
α−→ N ′′かつ T ′ ≡ N ′′(fµ(M)

〈1〉(ff))を得る．すなわち，

fµ(N0)(Aµ)
α−→ N ′′(Aµ)である．このとき，あるP ′について，P α−→ P ′

かつ (P ′, T ′) ∈ θ(0)(|=µ)を得られる．

すなわち，(P, fµ(N )(fµ(M)〈1+1〉(ff))) ∈ θ(1)(|=µ)である．

• n′ = n+1 (n ≥ 1)の場合：n′ = 0の場合と同様に，あるガードされたN0で，

fµ(N)(fµ(M)) ≡ fµ(N(M)) 7→ fµ(N0)かつ (P, fµ(N0)(Aµ)) ∈ θ(n+1)(|=µ)を

得る．すなわち，fµ(N )(fµ(M)〈n+2〉(ff)) ≡ fµ(N)(fµ(M )(fµ(M)
〈n+1〉(ff))) 7→

fµ(N0)(fµ(M)
〈n+1〉(ff))である．

(i) P
α−→ P ′とする．(P, fµ(N0)(Aµ)) ∈ θ(n+1)(|=µ)であるので，あるmと

S ′ について，fµ(N0)(Aµ)
α−→ S ′ かつ (P ′, S ′) ∈ θ(m)(|=µ)かつ m ≤ n

である．すなわち，X は fµ(N0) においてガードされているので，あ
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る N ′′ について，fµ(N0)
α−→ N ′′ かつ S ′ ≡ N ′′(Aµ)である．さらに，

fµ(N0)(fµ(M )
〈n+1〉(ff))

α−→ N ′′(fµ(M )
〈n+1〉(ff))である．

∗ X /∈ Var(N ′′)の場合：(P ′, S ′) ∈ θ(m)(|=µ)であるので，P ′ |=µ S
′ ≡

N ′′(Aµ) ≡ N ′′ ≡ N ′′(fµ(M )
〈n+1〉(ff))である．

∗ X ∈ Var(N ′′)の場合：補題 6.5.3(2)より，あるN ′について，N ′′ ≡
fµ(N

′)を得る．すなわち，(P ′, fµ(N
′)(Aµ)) ∈ θ(m)(|=µ)である．こ

こで，Aµ
def
= fµ(M )(A)より，(P ′, fµ(N

′)(fµ(M)(A))) ∈ θ(m)(|=µ)で

ある．よって，帰納法の仮定より，P ′ |=µ fµ(N
′)(fµ(M)

〈m+1〉(ff)) ≡
N ′′(fµ(M)

〈m+1〉(ff))を得る．さらに，m ≤ nであるので，P ′ |=µ

N ′′(fµ(M)
〈m+1〉(ff)) 9µ N

′′(fµ(M)
〈n+1〉(ff))を得られる．

(ii) fµ(N0)(fµ(M )
〈n+1〉(ff))

α−→ T ′ とする．(i) の場合と同様に，ある P ′

と N ′ について，P α−→ P ′ かつ T ′ ≡ N ′(fµ(M )
〈n+1〉(ff))かつ P ′ |=µ

N ′(fµ(M)
〈n+1〉(ff))を得られる．

すなわち，P |=µ N(M
〈n+2〉(ff))である．よって，補題 (∗2)は証明された．

今，P |=µ Aµとする．Aµ
def
= fµ(M)(Aµ)より，P |=µ fµ(M)(Aµ)である．すな

わち，ある nについて，(P, fµ(M)(Aµ)) ∈ θ(n)(|=µ)である．ここで，補題 (∗2)
においてN ≡ Xとして，P |=µ fµ(M)

〈n+1〉(ff)を得る．さらに，命題 6.5.4(2)よ

り，P |=µ M
〈n+1〉(ff)を得る．

次の例を用いて命題 6.5.5を説明する．

M ≡ (Aa;X []b; stop) ∨ c; stop

SAmax
def
= fν(M ){SAmax/X} ≡ (a;SAmax []b; stop) ∨ c; stop

SAmin
def
= fµ(M){SAmin/X} ≡ (Aa;SAmin []Ab; stop) ∨ Ac; stop

Amax
def
= a;Amax []b; stop

Amin
def
= a; c; stop []b; stop

このとき，任意の n ≥ 0について Amax |=µ M
〈n〉{tt/X}かつ Amin |=µ M

〈n〉{tt/X}で
あるので，命題 6.5.5(1)より，Amax |=µ SAmaxかつ Amin |=µ SAmaxである．これに対

し，Amax |=µ M 〈n〉{ff/X}となるような nは存在しないので Amax �|=µ SAminである．
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一方，Amin |=µ M
〈2〉{ff/X}であるので Amin |=µ SAminが成り立つ．次の定理に示す

ように，SAmaxと SAminは，各々等式X ∼=µ M の最大不動点と最小不動点である．

定理 6.5.6 Var(M) = {X}，Aν
def
= fν(M){Aν/X}，Aµ

def
= fµ(M){Aµ/X}とし，Xは

M において逐次的であり，ガードされているとする．

(1) Aνは X ∼=µ M の最大不動点である．

(2) Aµは X ∼=µ M の最小不動点である．

証明 命題 6.5.4より，Aν
∼=µ fν(M){Aν/X} ∼=µ M{Aν/X}，Aµ

∼=µ fµ(M){Aµ/X} ∼=µ

M{Aµ/X}である．すなわち，Aν と Aµは共にX ∼=µ M の解である．以下，各々が最

大と最小の解であることを示す．

(1) S ∼=µ M{S/X}かつ P |=µ Sとする．XはM において逐次的であるので，任意

の n ≥ 0について次の関係が成り立つ．

P |=µ S ∼=µ M{S/X} ∼=µ · · · ∼=µ M
〈n〉{S/X} 9µ M

〈n〉{tt/X}

すなわち，命題 6.5.5(1)より P |=µ Aν を得る．これは，S ∼=µ M{S/X}のよう
な任意の Sについて，S 9µ Aν であることを意味している．

(2) S ∼=µ M{S/X}かつ P |=µ Aµとする．このとき，命題 6.5.5(2)より，ある nで，

P |=µ M
〈n〉{ff/X}を得る．すなわち，次の関係が成り立つ．

P |=µ M
〈n〉{ff/X} 9µ M

〈n〉{S/X} ∼=µ · · · ∼=µ M{S/X} ∼=µ S

これは，S ∼=µ M{S/X}のような任意の Sについて，Aµ 9µ Sであることを意

味している．

本節の残りで，「アクション βは必ずいつかは実行される」というライブネス特性に

ついて形式的に説明する．プロセス P がこのライブネス特性を満たすとき P
β
❀とか

く．これは，次のように定義できる．

定義 6.5.4 β ∈ Actとする．集合 β
❀⊆ Prは帰納的に次のように与えられる．

(1) P
β
❀(0) iff act(P ) = {β}

(2) P
β
❀(n+1) iff 全ての P ′ ∈ deriβ(P ) �= ∅について，あるmで P ′ β

❀(m)かつm ≤ n

(3) P
β
❀ iff ある nで，P β

❀(n)
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ここで，deriβ(P ) = {P ′ : ∃α. P α−→ P ′, α �= β}，act(P ) = {α : ∃P ′. P
α−→ P ′}であ

る．

条件 deriβ(P ) �= ∅はプロセスが β を実行する前に停止しないことを要求している．

次のプロセス PE1と PE2について，

PE1 ≡ a; (b; e; f ; stop []e; stop) []c; d; e; stop,

PE2 ≡ a; (b; f ; stop []e; stop) []c; d; e; stop

PE1は必ずいつか eを実行するため，PE1
e

❀である．一方，PE2は abf と実行したと

きに eを実行しないで停止するため，PE2 � e❀である．

このライブネス特性は次の命題に示されるように，µLOTOSによって仕様定数LIVEβ

として表現できる．この LIVEβは X ∼=µ Mβ の最小不動点である．

命題 6.5.7 β ∈ Actとする．仕様定数 LIVEβを次のように定義する．

LIVEβ
def
= fµ(Mβ){LIVEβ/X}

ここで，仕様式Mβは次のように与えられる．

Mβ≡
∨{N(β,A) : A ⊆ Act,A �= ∅},

N(β,A)≡
∑{α;X : β �= α ∈ A} [] ∑{β; tt : β ∈ A}.

このとき，次の関係が成り立つ

P |=µ LIVEβ ⇐⇒ P
β
❀

証明 (⇒)の場合：P |=µ LIVEβかつ LIVEβ
def
= fµ(Mβ){LIVEβ/X}であるので，命題

6.5.5(2)より，ある n′ ≥ 0について，P |=µ M
〈n′〉
β {ff/X}である．このとき，P β

❀(n′−1)

を n′ に関する帰納法を用いて証明する．n′ = 0ならば M
〈n′〉
β {ff/X} ≡ ffであるの

で，n′ = 0の場合はない．n′ = n + 1 (n ≥ 0)とする．このとき，ある S0について，

M
〈n′〉
β {ff/X} ≡ Mβ{M 〈n〉

β {ff/X}/X} 7→ S0かつ P |=µ S0を得る．この遷移は Rec∨,

Act∨, Ch∨, Dis∨により導かれるので，ある Aで，S0 ≡ N(β,A){M 〈n〉
β {ff/X}/X} か

つ A �= ∅である．

• n = 0の場合：P |=µ S0 ≡ N(β,A){ff/X}である．もし β �= α ∈ Aのような αが

存在するならば，N(β,A){ff/X} α−→ ffであるので，ある P ′について，P α−→ P ′

かつ P ′ |=µ ffとなり矛盾する．すなわち，A �= ∅であるので，A = {β}である．
これは，act(P ) = {β}を導く．よって P

β
❀(0)である．
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• n ≥ 1の場合：A = {β}ならば P
β
❀(0)であるので，A− {β} �= ∅とする．これ

は，deriβ(P ) �= ∅を導く．今，P ′ ∈ deriβ(P )とする．すなわち，ある αについ

て，P α−→ P ′かつ α �= βである．ここで，P |=µ S0 ≡ N(β,A){M 〈n〉
β {ff/X}/X}

であるので，S0
α−→M

〈n〉
β {ff/X}かつ P ′ |=µ M

〈n〉
β {ff/X}を得る．よって，帰納

法の仮定より，P ′ β
❀(n−1)を得る．すなわち，全ての P ′ ∈ deriβ(P ) �= ∅につい

て，ある mで P ′ β
❀(m)かつ m ≤ n− 1であるので，P β

❀(n)を得る．

(⇐)の場合：上記の (⇒)の場合と同様に，P β
❀(n)ならば，nに関する帰納法を用いて

P |=µ M
〈n+1〉
β {ff/X}を証明できる．

前述の例 PE1 と PE2について，PE1
e

❀かつ PE2 � e❀であるので，命題 6.5.7より，

PE1 |=µ LIVEeかつ PE2 �|=µ LIVEeである．

6.6 充足可能性

複数の柔軟な仕様が与えられたとき，その仕様の無矛盾性を判定し，それら全てを

満たすプロセスを合成することは重要である．µLOTOSは合接演算子 ∧をもつので，
複数の仕様 S1, · · · , Snの無矛盾性は，合接仕様 S1 ∧ · · · ∧ Snの充足可能性の判定に置
き換えられる．ここで，仕様 Sが充足可能とはそれを満たすプロセスが存在すること

である (Proc(S) �= ∅)．

すなわち，もし P |=µ Sのようなプロセス P をみつけることができれば，Sは充足

可能である．しかし，全ての P ∈ Prについて P |=µ Sを判定することは，Prが無限

集合なので不可能である．そこで，充足可能性の帰納的な定義を与える．

定義 6.6.1 仕様の集合 Satを次のように定義する．

Sat =
⋃{S : Sは充足可能部分集合 } ⊆ Sp

ここで，S ⊆ Θ(S) ⊆ Spならば Sは充足可能部分集合である．ここで，Θ(S)は任意
の S ⊆ Spについて，次のように帰納的に定義される．

1. S ∈ Θ(0)(S) iff 次の条件を満たす S0が存在する：S 7→ S0 ∈ Stbかつ，任意

の α ∈ Actについて，もし S0
α−→ S ′ならば S ′ ∈ Sである．
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2. S ∈ Θ(n+1)(S) iff 次の条件を満たす S0が存在する：S 7→ S0かつ，任意の

α ∈ Actについて，もし S0
α−→ S ′ならば，あるmについて，S′ ∈ Θ(m)(S)かつ

m ≤ nである．

3. Θ(S) = ⋃
n≥0Θ

(n)(S)

充足関係 |=µの定義 6.4.2と同様に，S ∈ Satならば，Sは安定状態か停止状態に到

達できなければならない．この集合 Satに対して期待通り次の命題が成り立つ．

命題 6.6.1 S ∈ Spとする．このとき，

S ∈ Sat ⇐⇒ P |=µ Sとなる P が存在する．

証明 (⇒)の場合 : 次の集合Rが充足部分集合であることを示す．

R = {(Pr(S0), S) : S 7→ S0 ∈ Sat}

ここで，プロセス Pr(S0)は仕様 S0 ∈ Sp0から次のように定義される定数である．

Pr(S0)
def
=

∑{α;Pr(S′
0) : ∃S′, S0

α−→ S ′, S′
0 ∈Min(S ′)}

Min(S) = {S0 : S 7→ S0 ∈ Sat, |S0| = |S|}
|S| = min{n : S ∈ Θ(n)(Sat)}

ここで，S の深さ |S|は Sが安定状態か停止状態に到達するまでの遷移の回数の最小

値である．まず，次の補題 (∗)を n′に関する帰納法を用いて証明する．

(∗) もし S 7→ S0かつ S0 ∈ Θ(n′)(Sat)ならば，(Pr(S0), S) ∈ θ(n′)(R)である．

n′ = 0の場合は n′ = n + 1 (n ≥ 0)の場合より簡単である．S ∈ Θ(n+1)(Sat)とする．

(i) Pr(S0)
α−→ P ′とする．Chと Actより，ある S ′と S ′

0について，S0
α−→ S′かつ

S′
0 ∈ Min(S ′)かつ P ′ ≡ Pr(S ′

0)である．すなわち，S0 ∈ Θ(n+1)(Sat)であるの

で，あるmについて，S′ ∈ Θ(m)(Sat)かつm ≤ nを得る．ここで，S′
0 ∈Min(S ′)

より，S′ 7→ S ′
0かつ S ′

0 ∈ Satかつ |S ′
0| = |S ′|である．すなわち，ある m′ につ

いて，S′
0 ∈ Θ(m′)(Sat)かつ m′ ≤ mである．以上，S′ 7→ S ′

0 ∈ Θ(m′)(Sat)かつ

m′ ≤ m ≤ nであるので，帰納法の仮定より，(Pr(S′
0), S

′) ∈ θ(m′)(R)を得る．
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(ii) S0
α−→ S′とする．(i)の場合と同様に，あるS ′

0とm′について，Pr(S0)
α−→ Pr(S ′

0)

かつ (Pr(S′
0), S

′) ∈ θ(m′)(R)かつm′ ≤ nを得る．

すなわち，(Pr(S0), S) ∈ θ(n+1)(R)である．よって，補題 (∗)は証明された．

今，(Pr(S0), S) ∈ Rとする．すなわち，S 7→ S0 ∈ Satである．さらに，ある nに

ついて，S0 ∈ Θ(n)(Sat)である．よって，補題 (∗)より，(Pr(S0), S) ∈ θ(n)(R)を得る．
すなわち，R ⊆ θ(R)であるので，Rは充足部分集合である．

(⇐)の場合：仕様がプロセスによって満たされるためには，つねに S 7→ S0のような

S0が存在し，いつかは安定状態か停止状態に到達できなければならない．これらのこ

とを考慮し，集合 {S : ∃P. P |=µ S}が充足可能部分集合であることを証明できる．

命題 6.6.1の証明の中に，仕様からそれを満たすプロセスを合成する方法が Pr(S)と

して与えられている．これにより，複数の仕様 S1, · · · , S2が与えられたとき，それら

の無矛盾性は S1 ∧ · · · ∧ S2 ∈ Satによって判定でき，それら全てを満たすプロセスは

Pr(S0)によって合成できる．ここで，S1 ∧ · · · ∧ S2 7→ S0 ∈ Satである．

例 6.6.1 仕様 SABと SBAを再び用いる．例 6.4.2に示したように，SAB ∧ SBA を満
たすプロセス PRが存在する．すなわち，SAB ∧ SBAは充足可能である．実際に，次
の Sが充足可能部分集合であることを証明できるので，SAB ∧ SBA ∈ Satである．

S = {(SAB ∧ SBA), (SBA ∧ SAB)}

さらに，各仕様の深さは次のように得られる．

|SAB ∧ SBA| = 0, |SBA ∧ SAB| = 0,
|b;SAB ∧ Ab; SBA| = 0, |a; SBA ∧ Aa;SAB| = 0,
|Aa;SAB ∧ a; SBA| = 1, |Ab;SBA ∧ b;SAB| = 1.

すなわち，プロセスを次のように合成することができる．

PAB ≡ Pr(b;SAB ∧ Ab;SBA) def
= b;PBA

PBA≡ Pr(a;SBA ∧ Aa;SAB) def
= a;PAB

この PABは交互に繰り返し aと bを実行するプロセスである．ここで，SAB ∧SBA 7→
(b;SAB ∧ Ab;SBA) ∈ Satであるので，命題 6.6.1の証明より，PAB |=µ SAB ∧SBAが得
られる．さらに，命題 6.4.4より，PAB |=µ SABかつ PAB |=µ SBAである．すなわち，

PABは SABと SBAの共通のプロセスである．
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6.7 関連研究

仕様の統合や詳細化については，既にいくつかの方法が提案されている [8, 46, 33]．

Brinksma[8]はマルチラベルをもつ並行合成演算子を提案した．この演算子は LOTOS

で合接演算子を効果的に実現するために使われる．Steen等 [46]は合接演算子や結合

演算子を提案し，仕様の合成に適用した．また，Larsen等 [33]は合接演算子を柔軟な

仕様に対して定義した．しかしながら，これらの演算子では離接演算子や最小不動点

が考慮されていないため，そのまま µLOTOSで利用することはできない．

論理的な要求からプロセスを合成するアルゴリズムも提案されている [29, 36]．木村

等はプロセス論理 (µ計算の部分計算)の記述 (要求)からプロセス代数 (CCS)の記述

(プロセス)を合成する方法を提案した [29]．しかしこの部分計算は離接演算子を含ん

でいなかった．また，Manna等は命題時相論理 (PTL)から振舞いのグラフを合成する

方法を提案した [36]．しかし，合成されるグラフは必ずしも要求の共通部分を正確に

は表していないことが指摘されている．

6.8 おわりに

本章では，論理的な演算子 (合接，離接，最大不動点，最小不動点)をもつプロセス

代数として µLOTOSを提案した．これらの演算子によって，柔軟な仕様から実行可能

なプロセスまで，同じ枠組 (µLOTOS)で記述できる利点がある．従来のプロセス代数

と比較して最小不動点を表現できる特徴があり，「いつかは実行される」ライブネス特

性を記述することができる．

また，仕様の充足可能性の帰納的な定義を与えた．仕様の状態数が有限であれば，そ

の充足可能性を判定することができる．さらに，充足可能な仕様に対しては，それを

満たすプロセスを合成する方法を与えた．これにより，複数の設計者が記述した複数

の柔軟な仕様の無矛盾性を判定し，それら全てを満たすプロセスを合成することが可

能である．

プロセス論理の演算子をもつプロセス代数の特徴として，並行合成演算子と離接演算

子を用いて，並行動作に対する柔軟な仕様を記述できることがあげられる．µLOTOS

も並行合成演算子 |[G]| と離接演算子 ∨をもち，これらの性質を調べてきた．例えば，
命題 6.4.3(3)に示すように充足性は並行合成演算子によって保存されるため，各プロ
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セスに分離して充足性を判定することができる．しかし，並行合成演算子と離接演算

子が混在する場合，いくつかの重要な特性が成り立たない問題も明らかになった．

例えば，詳細順序9µは並行合成演算子によって保存されない．その例を示す．まず，

仕様 S1, S2, S3を次のように与える．

S1 ≡ a; (b; stop ∨ c; stop)
S2 ≡ a; b; stop ∨ a; c; stop
S3 ≡ a; b; stop []a; c; stop

S1は aの後に bか cが実行されることを要求しているので，S1を満たすプロセスは ab

か acを実行できるため，S2も満たす．すなわち，S1 9µ S2である．しかし，S1と S2

に S3を並行合成すると，次の詳細順序は成り立たない．

S1 |[a, b, c]|S3 9µ S2 |[a, b, c]|S3

例えば，プロセスP ≡ a; b; stop []a; c; stopは，S1 |[a, b, c]|S3を満たすが，S2 |[a, b, c]|S3

を満たさない．
P |=µ S1 |[a, b, c]|S3

P �|=µ S2 |[a, b, c]|S3

これは，S2 |[a, b, c]|S3では，次のようにデッドロックすることがあるためである．

S2 |[a, b, c]|S3 7→ a; b; stop |[a, b, c]|S3
a−→ b; stop |[a, b, c]|c; stop

7→ b; stop |[a, b, c]|c; stop �−→

これに対し，S1 |[a, b, c]|S3では，上記のようなデッドロックが生じないように aを実

行後に bか cを選ぶことができる．

S1 |[a, b, c]|S3 7→ S1 |[a, b, c]|S3
a−→ (b; stop ∨ c; stop) |[a, b, c]|c; stop

7→ c; stop |[a, b, c]|c; stop c−→ stop |[a, b, c]|stop

上記の例 (S1, S2, S3)に見られるように，この詳細順序が保存されない問題は µLOTOS

の不安定演算子 Aとは無関係であり，並行合成演算子と離接演算子の基本的な問題で

ある．柔軟な仕様において並行性を適切に扱うためには，並行合成演算子に代わる何

らかの方法が必要であると考える．これについては次の章で検討する．
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第 7章

分散システム合成用プロセス代数

7.1 はじめに

分散システムでは複数のプロセスが互いに通信しながら並行に実行されており，そ

の全体の動作を設計時に予測することは容易ではない．本研究の最終的な目標は仕様

から分散システムを合成する方法を確立することである．そのためにはシステムが仕

様を満たしているかを検証できる形式的な枠組が必要である．

6章では，(プロセス)論理演算子をプロセス代数に導入し，並行動作に対する柔軟な

仕様を記述できる µLOTOSを提案した．そして，仕様の充足可能性を判定し，プロセ

スを合成する方法を与えた．ただし，この合成されるプロセスは逐次的である．さら

に，6.8節で述べたように，並行合成演算子と離接演算子が混在する場合は，詳細順序

が保存されない等の問題も明らかになった．本章では，並行合成演算子の代わりに真

の並行性を考慮したプロセス論理を用いて，並行動作に対する柔軟な仕様を記述する．

2.5節で説明したように，プロセス論理 [38, 52]では，可能性演算子や離接演算子 ∨
を用いて柔軟に仕様を記述し，必然性演算子と合接演算子∧によって仕様を追加 (詳細
化)できる．ただし，基本的なプロセス論理では並行性を明記できないため，並行シス

テム (例: a|b )を合成することを期待しても，それに振舞いが等価な逐次システム (例:

a.b+ b.a )が合成される可能性がある．これは，CCS等の基本的なプロセス代数では，

並行動作と逐次動作を明確に区別しないためである (a|b = a.b+ b.a)．

アクションの位置や因果関係を考慮して，真の並行性 (true concurrency)を表現でき

るプロセス代数 [7, 6, 13, 14, 30, 42]が提案されており，そのためのプロセス論理 [6]も
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与えられている．このような真の並行プロセス代数では，並行動作と逐次動作は明確

に区別されるため (a|b �= a.b+ b.a)，真の並行性を考慮したプロセス論理で仕様を記述

すれば，この仕様から適切に並行システム (分散システム)を合成できると考える．し

かし，真の並行性を考慮したプロセス論理の充足可能性は議論されていなかった．与

えられた仕様を満たすシステムを合成するには，先ずその仕様を満たすことができる

かを判定することが重要である．

本章では，分散システムを記述するための真の並行プロセス代数 DS@と，その仕

様を記述するためのプロセス論理 SP@を定義し，停止性は保証されていないが，仕

様 (SP@の記述)の充足可能性を判定するアルゴリズムと，その仕様から分散システム

(DS@の記述)を合成する方法を与える．さらに，そのような充足可能性を判定する停

止性が保証されたアルゴリズムは存在しないことを示す．すなわち，SP@で記述され

た仕様の充足可能性は決定不能である．この結果は，仕様が有限状態をもち，離接演

算子をもたず，通信に対する要求がない場合でも成り立つ．DS@は非常に簡単な真の

並行プロセス代数であり，この結果は他の多くの真の並行プロセス代数に対しても成

り立つ．

以下，7.2節で，真の並行プロセス代数DS@とプロセス論理SP@の概要を述べ，7.3

節と 7.4節で各々DS@と SP@を定義する．次に，7.5節では，仕様の充足可能性を判

定し，それを満たす分散システムを合成する方法を与える．そして，7.6節で仕様の充

足可能性が決定不能であることを証明する．7.7節では，従来研究と本研究を比較する．

7.2 DS@と SP@の紹介

DS@は CCSにプロセス名を明記する名前付演算子 @を導入し，アクションがどの

プロセスで実行されたかを観測可能にしたプロセス代数である．このような考え方は

既に Krishnan[30]によって提案された Distributed CCS[30]等によって採用されている

が，本研究の目的は新しいプロセス代数やプロセス論理の提案ではない．本研究の目

的は，仕様から分散システムを合成する方法を与えることであり，まずは簡単な真の

並行プロセス代数を用いて，その合成方法の基礎的な性質を明らかにすることが重要

である．そこで，非常に簡単ではあるが，真の並行性を表現できるプロセス代数とし

て DS@を定義している．

図 7.1のシステムを例にDS@について説明する．このシステムは制御装置 (cntl)のボ
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cntl gate
btn up

downrset
sig0

ack

sig

図 7.1: 遮断機の遠隔制御の例

タン (btn)を押すごとに，踏切装置 (gate)の遮断機を上げたり (up)，下げたり (down)

する例である．また，リセット (rset)により，遮断機を必ず上げた状態にすることが

できる．このシステムは DS@を用いて次の SYSのように記述できる．

SYS ≡ net @ (CT@cntl | UP@gate)
CT

def
= btn.sig.ack.CT + rset.sig0.ack.CT

UP
def
= sig.down.ack.DN + sig0.ack.UP

DN
def
= sig.up.ack.UP + sig0.up.ack.UP

net = {btn{cntl}, rset{cntl}, up{gate}, down{gate},
sig{cntl, gate}, sig0{cntl, gate}, ack{cntl, gate}}

ここで，|, ‘.’, +は CCSと同様に並行合成演算子，逐次演算子，選択演算子である．ま

た，@はこのシステムが環境 netのもとで動作することを表す環境演算子である．直観

的に環境 netは各プロセスの接続状況を表しており，この例ではプロセス cntlと gate

は各々アクション btn, rsetと up, downを独立に実行でき，アクション sig, sig0, ackを

通して同期 (通信)できることを表している．一方，sig{cntl}などは netに含まれな

いので，sig, sig0, ackを各プロセスが独立に実行することはできない．環境演算子は

CCSの制限演算子に相当する．

CT は制御装置の動作，UP と DNは踏切装置の動作を表し，SYSはシステムの構造

を表す．sigと sig0は制御装置からの要求を踏切装置に伝え，ackは要求された動作の

完了を返信するアクションである．UP と DN は各々遮断機が上がっている状態と下

がっている状態に対応し，sig, sig0に応じて遮断機の上げ下げを行う．

CCSとの違いは名前付演算子@によってプロセス名を明記できることである．例え

ば，CT@cntlは cntlという名前のプロセスは CT のように振舞うことを表す．また，

アクションがどのプロセスで実行されたかを観測することができる．例えば，upはプ

ロセス gateによって実行されるので，up{gate}として観測される．一方，sigはプロ
セス cntlと gateの同期によって実行されるので，sig{cntl, gate}として観測される．
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図 7.2: 各プロセス (cntl, gate)の状態遷移図

btn{cntl}

sig0{cntl,gate}

ack{cntl,gate}
SYS

rset{cntl}

sig{cntl,gate}

down{gate}

ack{cntl,gate}

btn{cntl}rset{cntl}

sig0{cntl,gate} sig{cntl,gate}

up{gate}

ack{cntl,gate}

net (CT@cntl | DN@gate)

図 7.3: 分散システム SYSの状態遷移図

図 7.2と図 7.3に各プロセス (cntl, gate) の状態遷移図と分散システム SYS の状態遷移

図を示す．

次にプロセス論理 SP@について説明する．分散システムに対する要求はプロセス論

理 SP@によって記述される．例えば，図 7.1のシステムでは「ボタン (btn)を押すご

とに，遮断機を下げる動作 (down)と上げる動作 (up)を繰り返えす」ことが要求され
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る．このための仕様は SP@によって次のように記述される．

SP1
def
= 〈btn{cntl}〉 net❀ 〈down{gate}〉 net❀ SP2

SP2
def
= 〈btn{cntl}〉 net❀ 〈up{gate}〉 net❀ SP1

ここで，〈·〉は可能性演算子である．例えば，仕様 〈btn{cntl}〉S は，プロセス cntlが

アクション btnを実行でき，その後に仕様 S を満たすことができるを要求している．

SP@はこのように，各アクションをどのプロセスが実行するかを指定できる特徴をも

つ．また，net
❀ Sは仕様 Sを満たす前に一回の通信を許可することを表しており，ここ

では次の略記法によって与えられる．

net
❀ S ≡ S ∨ 〈sig{cntl, gate}〉S ∨ 〈sig0{cntl, gate}〉S ∨ 〈ack{cntl, gate}〉S

より柔軟に n回の通信を許すように記述することもできる．

一方，システムが安全であるためには，単にアクションが実行できることを要求する

だけでなく，危険な振舞いは実行しないように制限する必要がある．例えば，「常に，ボ

タン (btn)を押した後，遮断機が上がる (up)か下がる (down)までは次のボタン (btn)

は押せない」ことが安全上必要である．この仕様は SP@によって次のように記述さ

れる．

SN1
def
= [btn{cntl}]SN2 ∧ [net− {btn{cntl}}]SN1

SN2
def
= [btn{cntl}]ff∧
[{up{gate}, down{gate}}]SN1∧
[net−{btn{cntl}, up{gate}, down{gate}}]SN2

ここで，[·]は必然性演算子である．例えば，仕様 [btn{cntl}]Sは，もしプロセス cntlが

アクション btnを実行するならば，その後は必ず仕様Sを満たすことを要求している．ま

た，Aをアクションの集合 {α1Ψ1, · · · , αnΨn}とすると，[A]Sは [α1Ψ1]S∧· · ·∧[αnΨn]S

の略記である．例えば，上記の [net−{btn{cntl}}]SN1はプロセス cntlが btnを実行す

るまで SN1を満たし続けることを要求している．そして，btnが実行された後は，gate

が upか downを実行するまで，(偽 ffは満たせないので)cntlは btnを実行しないこと

が要求される．

分散システム (DS@の記述)の仕様 (SP@の記述)に対する充足関係は形式的に与え

られ，上記のシステム SYSは仕様 SP1 ∧ SN1を満たす (SYS |= SP1 ∧ SN1と書く)こ

とが証明できる．
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7.3 分散システムの定義

前節で紹介したプロセス代数 DS@を定義する．まず，アクション名の集合 AN =

{a, b, · · ·} とプロセス名の集合 PN = {p, q, · · ·} が与えられているとし，AN の要素を
α, β, γ, · · ·，PNの要素を ψ,ϕ, · · ·，PNの部分集合をΨ,Φ,Θ, · · ·で表す．分散アクショ
ンはアクション名とプロセス名の集合の組であり，その集合は

Act = {αΨ : α ∈ AN,Ψ ⊆ PN, 1 ≤ ‖Ψ‖ ≤ 2}

である．ここで，‖Ψ‖は集合 Ψの要素数を表す．直観的に，α{ψ}はプロセス ψで実

行されたアクション αを表し，α{ψ, ϕ}はアクション αを通してプロセス ψと ϕが同

期したことを表す．

さらに，プロセス定数 (A, · · ·で表す)の集合 ConsP が与えられているとする．この

とき，DS@の構文は次のように与えられる．

定義 7.3.1 プロセス (P,Q, · · ·で表す)の集合 Pr は次の式を含む最小の集合である．

A : プロセス定数 (A ∈ ConsP ),
α.P : 逐次 (α ∈ AN),

∑
i∈I Pi : 選択 (Iはインデックス集合 ),

ここで，P,Piはすでに Prの要素である．また，分散システム (D,E, · · ·で表す)の集
合Dsは次の式を含む最小の集合である．

P@ψ : 名前付 (P ∈ Pr,ψ ∈ PN )

D|E : 並行合成 (Pn(D) ∩ Pn(E) = ∅)
E @ D : 環境 (E ⊆ Act)

ここで，D,Eは既に Dsの要素である．プロセスに固有の名前を割り当てるために関

数 Pn : Ds → 2PN は帰納的に次のように与えられる : Pn(P@ψ) = {ψ}, Pn(D|E) =
Pn(D) ∪ Pn(E), Pn(E @ D) = Pn(D)．演算子の結合の優先順位は (逐次 >選択 >名

前付 >並行合成 >環境 )である．

以下，各演算子について簡単に説明する．

プロセス α.P はアクション αを実行し，その後は P のように振舞うプロセスであ

る．プロセス
∑

i∈I Piはある j ∈ Iについて Pj のように振舞う．I = {1, 2}の場合は，
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∑
i∈{1,2} Piの代わりに P1 + P2の記法も用いる．すなわち，P1 + P2は P1か P2のよう

に振舞うプロセスである．プロセス定数は定義式によって意味を与えられるプロセス

であり，実際に全ての定数A ∈ ConsP について，A def
= P の定義式があるとする．ここ

で，P は再び定数を含むことができ，再帰動作を表現できる．また，無動作プロセス

0は，0 def
=

∑
i∈∅Ei によって定義されるプロセス定数として与えられる．

名前付演算子 @はプロセスに名前を付ける演算子であり，P@ψ は名前 ψのプロセ

スは P のように振舞うことを表している．名前 ψ をもつプロセスをプロセス ψと呼

び，Ψに含まれる名前をもつ複数のプロセスをまとめてプロセス Ψと呼ぶ．

D|EではDとEは独立にアクションを実行でき，かつ同じ名前のアクションを同期し

て実行することができる．ここで，プロセス名は (アクションごとではなく)プロセスご

とに与えられるので，分散システム (a.0@p|b.0@q)の振舞いは (a@p.b@q.0+b@q.a@p.0)
に展開できないことが重要である．すなわち，DS@では並行動作と逐次動作を明確に

区別する．

環境 E は実行可能なアクションの集合を表し，直観的には各チャンネルの接続状況
を表している．例えば，{in{p}, out{q}, sync{p, q}}はプロセス pと qが各々アクショ

ン inと outを実行でき，syncによって同期できる環境を表している．また，全ての実

行可能なアクションの集合を得るために次の関数 env : Ds→ 2Actが有効である．

env(P@ψ) = {α{ψ} : α ∈ AN}
env(D|E) = {α{ψ,ϕ} :α{ψ}∈env(D), α{ϕ}∈env(E)} ∪ env(D) ∪ env(E)
env(E @ D) = E ∩ env(D)

env(D)は分散システムDが実行可能な全ての分散アクションを含んでいる．

また，次のように定義される関数 pn : 2Act → 2PNが環境からプロセス名を抜き出す

ために使われる．

pn(E) = {ψ : ∃αΨ ∈ E . ψ ∈ Ψ}

次にプロセスと分散システムの意味をラベル付遷移システムにより定義する．

定義 7.3.2 プロセスと分散システムの意味は各々ラベル付遷移システム

〈Pr,AN, →̇〉, 〈Ds,Act,→〉

により与えられる．ここで，遷移の集合 →̇と→は各々図 7.4と図 7.5の推論規則を満

たす最小の集合である．
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名前 仮定 � 結果

Act � α.P
α·−→ P

Choicej Pj
α·−→ P ′, j ∈ I � ∑

i∈I Pi
α·−→ P ′

Rec A
def
= P, P

α·−→ P ′ � A
α·−→ P ′

図 7.4: プロセスのための遷移集合 →̇の推論規則

名前 仮定 � 結果

Name P
α·−→ P ′ � P@ψ

α{ψ}−→ P ′@ψ

Com1 D
αΨ−→ D′ � D|E αΨ−→ D′|E

Com2 E
αΨ−→ E ′ � D|E αΨ−→ D|E ′

Com3 D
α{ψ}−→ D′, E

α{ϕ}−→ E ′ � D|E α{ψ,ϕ}−→ D′|E ′

Env D
αΨ−→D′, αΨ ∈ E � E @ D αΨ−→ E @ D′

図 7.5: 分散システムのための遷移集合 →̇の推論規則

名前付演算子によってアクションにプロセス名が付加されることを除いて，基本的に

図 7.4と図 7.5の規則は CCSの規則 (図 2.3)に同じである．

DS@は抽象的なアクション (CCSでは τ)をもたないが，図 7.5の同期の規則Com3

にみられるように，3つ以上のアクションは同期できないので，各α{ψ, ϕ}が制御でき
ない内部アクションに相当する．DS@と SP@で抽象的なアクションを導入していな

い理由は，充足可能性についての議論を簡単にすることと，そのような抽象的なアク

ションは略記法によって代用できるためである．これについては 7.4節の最後に述べる．

7.4 仕様の定義

本節ではDS@に対する仕様を記述するためのプロセス論理として SP@を定義する．

SP@は 2.5節で紹介した基本的なプロセス論理にプロセス名と再帰要求とコストを導
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入したプロセス論理である．コストは，離接演算子をもつ仕様S1 ∨S2のどちらを満た

すようにシステムを合成するかを決定するための目安である．例えば S1と S2の両方

が充足可能であり，S1の方がコストが低いならば，S1 ∨ S2からは S1を満たすように

システムは合成される．

SP@についても，仕様定数 (または単に定数と呼ぶ) の集合 Consが与えられている

と仮定する．このとき，SP@の構文を次のように与える．

定義 7.4.1 仕様 (S, T, · · ·で表す) の集合 Spは次の式を含む最小の集合である

tt : 真 ,

ff : 偽 ,

A : 定数 (A ∈ Cons),
〈αΨ〉S : 可能 (αΨ ∈ Act),

[αΨ]S : 必然 (αΨ ∈ Act),

S ∧ T : 合接 ,

S ∨ T : 離接 ,

r::S : コスト (r :正の実数 ),

ここで，S, T はすでに Spの要素である．演算子の結合順位を次のように定める：

{可能, 必然 ,コスト } >合接 >離接．

直観的に，仕様 〈αΨ〉Sは，プロセスΨがアクション αを実行でき，その後に仕様 S

を満たすことができることを要求している．一方，仕様 [αΨ]Sは，プロセスΨがアク

ション αを実行するならば，その後は必ず仕様 Sを満たすことを要求している．

仕様定数は定義式によって意味を与えられる仕様であり，全ての定数A ∈ Consにつ

いて A
def
= Sの定義式があるとする．仕様 Sは定数 Aを含むことができ，再帰的な要

求を表現できる．この再帰要求は最大不動点に相当する．

コスト演算子は主に通信コストを表現するために使われる．例えば，次の仕様は，プ

ロセス p1と p2の間の通信コスト (5)が，プロセス p1と p3の間の通信コスト (3)より

も高いことを表している．

5::〈c{p1, p2}〉S ∨ 3::〈c{p1, p3}〉S

システムを合成するときは，コストがなるべく低くなるように，離接仕様から仕様を

選ぶことが要求される．
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次に，SP@の意味を与えるために要求ラベル付遷移システム (RLTS)を定義する．

定義 7.4.2 RLTSは組 〈St, Lb, 7→,→〈〉,→[]〉 である．ここで，Stは状態 ( 仕様 )の集

合，Lbはラベルの集合，7→⊆ St × Stは離接遷移，−→〈〉⊆ St× Lb × St は可能遷移，

−→[]⊆ St × Lb × St は必然遷移である．以下，〈〉か []を変数 ξで表し，→〈〉か →[]を

→ξ と書き，(s, s′) ∈7→を s 7→ s′，(s, a, s′) ∈−→ξ を s
a−→ξ s

′と書く．

RLTSでは各遷移が要求を表しており，仕様 s ∈ Stが満たされるとは，s 7→ s′のよ

うなある s′について，全ての要求 s′
a−→ξ s

′′が満たされることである．すなわち，s �7→
のような sは満たすことができず，ある s′について s 7→ s′ �−→ξ となる sは必ず満た

される．ここで，可能遷移 s′
a−→〈〉 s

′′は aを実行でき，その後は s′′を満たすことがで

きることを要求する．一方，必然遷移 s′
a−→[] s

′′は a を実行するならば，その後は必

ず s′′を満たすことを要求する．

次に仕様の意味を RLTSにより定義する．

定義 7.4.3 仕様の意味は要求ラベル付遷移システム

〈Sp,Act, 7→,−→〈〉,−→[]〉

により与えられる．ここで，遷移の集合 7→と −→ξは各々図 7.6と図 7.7の推論規則を

満たす最小の集合である．

6章の離接遷移と同様に，S 7→ S′ 7→ S′′ならば，S′ ≡ S ′′を証明できる (命題 6.3.1)．

これは，離接遷移を 2回以上続けて実行する必要はないことを意味している．以下，離

接遷移直後の仕様の集合を Sp0で表し，その要素を S0, T0, · · ·で表す．すなわち，Sp0

は次のように与えられる: Sp0 = {S0 : ∃S ∈ Sp. S 7→ S0}．

次に分散システムの仕様に対する充足性を定義する．

定義 7.4.4 集合 R ⊆ Ds× Spが充足部分集合であるとは，(D,S) ∈ Rならば，ある
S0について，S 7→ S0かつ任意の αΨと S′に対して次の 2条件が成り立つことである．

(i) もし S0
αΨ−→〈〉 S

′ならば，あるD′について，D αΨ−→D′かつ (D′, S′) ∈ Rである．
(ii) もし S0

αΨ−→[] S
′かつ D

αΨ−→ D′ならば，(D′, S ′) ∈ Rである．

このとき，ある充足部分集合Rにおいて (D,S) ∈ Rならば，Dは Sを満たすといい，

D |= Sと書く．

198



名前 仮定 � 結果

True∨ � tt 7→ tt

Pos∨ � 〈αΨ〉S 7→ 〈αΨ〉S
Nec∨ � [αΨ]S 7→ [αΨ]S

Con∨ S 7→ S0, T 7→ T0 � S ∧ T 7→ S0 ∧ T0

Dis1∨ S 7→ S0 � S ∨ T 7→ S0

Dis2∨ T 7→ T0 � S ∨ T 7→ T0

Rec∨ A
def
= S, S 7→ S0 � A 7→ S0

Cos∨ S 7→ S0 � r::S 7→ r::S0

図 7.6: 離接遷移集合 7→の推論規則

名前 仮定 � 結果

Pos � 〈αΨ〉S αΨ−→〈〉 S

Nec � [αΨ]S αΨ−→[] S

Con1 S0
αΨ−→ξ S

′ � S0 ∧ T0
αΨ−→ξ S

′

Con2 T0
αΨ−→ξ T

′ � S0 ∧ T0
αΨ−→ξ T

′

Cos S0
αΨ−→ξ S

′ � r::S0
αΨ−→ξ S

′

図 7.7: 要求遷移集合 −→ξ の推論規則

離接遷移 7→は 6章で紹介した離接遷移と同じ役割を果たし，定義 7.4.4は，S 7→ S0

かつ (i), (ii)を満たすような S0が存在することを要求している．ここで，(i)は Dが

分散アクション αΨを実行でき，その後に S ′を満たすことができることを要求し，(ii)

は，もし Dが分散アクション αΨを実行するならば，その後は必ず S′を満たすことを

要求している．

次の命題 7.4.1はプロセス論理の基本的な性質が SP@に対しても成り立つことを示

している．
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命題 7.4.1 次の関係が成り立つ．

(1) D |= tt, D �|= ff

(2) D |= 〈αΨ〉S ⇔ ∃D′. (D
αΨ−→ D′ かつ D′ |= S)

(3) D |= [αΨ]S ⇔ ∀D′. (D
αΨ−→ D′ ならば D′ |= S)

(4) D |= S ∧ T ⇔ D |= S かつ D |= T

(5) D |= S ∨ T ⇔ D |= S または D |= T

(6) D |= r::S ⇔ D |= S

(7) D |= A ⇔ ∃S. (D |= S かつ A
def
= S)

証明

(1) tt 7→ tt �−→ξであるので，ttは全ての分散システムによって満たされる．また，

ff �7→であるので，ffを満たす分散システムは存在しない．

(2) 〈αΨ〉S αΨ−→〈〉 Sであるので，定義 7.4.4の (i)より，あるD′について，D αΨ−→ D′

かつ D′ |= Sを得る．

(3) [αΨ]S
αΨ−→[] Sであるので，D

αΨ−→ D′ならば，定義 7.4.4の (ii)より，D′ |= Sを

得る．

(4) (⇒)の場合：D |= S ∧ T ならば D |= Sを証明する．Con∨より，ある S0と T0

について，S 7→ S0かつ T 7→ T0かつD |= S0 ∧T0である．(i) S0
αΨ−→〈〉 S

′とする．

Con1より，S0 ∧ T0
αΨ−→〈〉 S

′を導く．すなわち，D |= S0 ∧ T0であるので，ある

D′について，D αΨ−→ D′かつ D′ |= S ′を得る．(ii) S0
αΨ−→[] S

′かつ D
αΨ−→ D′と

する．Con1より，S0 ∧ T0
αΨ−→[] S

′を導く．すなわち，D |= S0 ∧ T0であるので，

D′ |= S ′を得る．よって，D |= Sである．

(⇐)の場合：上記の (⇒)の場合と逆向きに証明できる．

(5) (⇒)の場合：D |= S∨T とする．Dis1∨かDis2∨より，あるS0について，S 7→ S0

かつ D |= S0，または，ある T0について，T 7→ T0かつD |= T0である．すなわ

ち，D |= S または D |= T である．

(⇐)の場合：上記の (⇒)の場合と逆向きに証明できる．

(6)と (7)については，その意味の定義より明らかである．
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7.3節でも述べたように，DS@と SP@は抽象的なアクション (CCSでは τ )をもって

いない．抽象的な同期アクション τ を導入しない理由は，そのようなアクションは次

の略記法で代用できるためである．

〈τ〉S ≡ ∨{〈αΨ〉S : αΨ ∈ Act, ‖Ψ‖ = 2}
[τ ]S ≡ ∧{[αΨ]S : αΨ ∈ Act, ‖Ψ‖ = 2}

ここで，
∨{S1, · · · , Sn} = S1 ∨ · · · ∨ Sn，

∧{S1, · · · , Sn} = S1 ∧ · · · ∧ Snである．

SP@は原始的な仕様記述言語であり，現実的な仕様を直接 SP@で記述することは

容易ではないが，これは略記法を定義することで解決できる．例えば，分散アクショ

ン aΨは bΦの前に実行されるという依存関係 (aΨ ≺ bΦ)は次のように定義できる．

(aΨ ≺ bΦ)
def
=

∧
{[αΘ](aΨ ≺ bΦ) : αΘ ∈ Act− {aΨ, bΦ}} ∧ [bΦ]ff

これは，aΨと bΦ以外の分散アクションを実行した場合は再び (aΨ ≺ bΦ)を満たすこ

とを要求し，aΨが実行されるまでは bΦは実行できないことを要求している．

また，分散アクション aΨの前に同期 1回を許す可能要求 〈〈αΨ〉〉Sと，同期 1回後も

aΨに対する要求が有効な必然要求 [[αΨ]]Sは次のように定義できる．

〈〈αΨ〉〉S ≡ 〈αΨ〉S ∨ 〈τ〉〈αΨ〉S
[[αΨ]]S ≡ [αΨ]S ∧ [τ ][αΨ]S

ここでは，1回に限定しているがより柔軟な仕様を記述することは可能である．このよ

うな略記法を用意することによって，システムの設計者は同期や注目しないアクショ

ンを無視した柔軟な仕様を記述することができるようになる．

7.5 充足可能性の判定法

与えられた仕様を満たすシステムを合成するために，その仕様の充足可能性 (それを

満たすシステムが存在するか)を判定することが重要である．また，分散システムでは

振舞いだけでなく環境 (ネットワークの結合状況など)も要求されることがある．そこ

で，環境 E のもとで仕様 Sを満たす分散システムが存在するかを判定するために次の

ように条件付きの充足可能性を定義する．

定義 7.5.1 E ⊆ Actとする．仕様 Sが E-充足可能とは D |= Sかつ env(D) = E のよ
うな分散システムDが存在することである．

201



本節では E -充足可能性を判定し，分散システムを合成する方法を与える．まず，7.5.1
小節で充足可能性判定の基礎を説明し，SP@の充足可能性の判定の難しさについて述

べる．次に 7.5.2 小節で判定に必要な記法を定義し，7.5.3小節で判定アルゴリズムを与

え，その正当性を示す．

7.5.1 充足可能性判定の基礎

プロセス論理における充足可能性は，各必然要求 [a{ψ}]Sを適切に各可能要求 〈a{ψ}〉S
に分配して 〈a{ψ}〉(S ∧ T )に書換え，可能要求によって偽 ffに到達できるか調べるこ

とによって判定できる．例えば，次の仕様 S1の可能要求 〈a{p}〉S11は，プロセス pが

アクション aを実行でき，その後に S11を満たすことができることを要求しているが，

同時に必然要求 [a{p}]S12が，pが aを実行するならば，その後に必ず S12を満たすこ

とを要求しているため，実際には S11だけでなく S12も満たさなければならない．

S1 ≡ 〈a{p}〉S11 ∧ [a{p}]S12

S ′
1 ≡ 〈a{p}〉(S11 ∧ S12) ∧ [a{p}]S12

つまり，S1の要求は S′
1の要求と同じになる．これが，必然要求 [a{p}]S12の可能要求

〈a{p}〉S11への分配である．ここで，S12 ≡ ffならば，S′
1は可能要求 〈a{p}〉の後に ff

に到達できるので充足不能であり，S1も充足不能となる．

すなわち，充足可能性を判定するためには必然要求の可能要求への分配の範囲が重

要である．例えば，次の S2の必然要求 [a{p}]ffは可能要求 〈a{p}〉に分配されるため
S2は充足不能となるが，S3の [a{p}]ffは 〈a{p}〉に分配されないため S3は充足可能で

ある (例: b.a.0@p |= S3)．

S2 ≡ 〈a{p}〉tt∧ [a{p}]ff
S3 ≡ 〈b{p}〉〈a{p}〉tt∧ [a{p}]ff

このように，プロセス名が一つであれば，合接演算子により結合された同じ深さの可

能要求に分配すればよく，分配範囲を見積もることができる．しかし，プロセス名が

複数あるときは，その分配範囲を見積もることは困難である1．例えば，次の S4では，

必然要求 [a{p}]ffは可能要求 〈a{p}〉ttに分配されるため充足不能となる．

S4 ≡ 〈b{q}〉〈a{p}〉tt∧ [a{p}]ff
1実際には分配の範囲を適切に見積もることは不可能である．もし可能であれば充足可能性は決定可

能であるが，7.6節で示すように充足可能性は決定不能である．
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これは，プロセスの独立性によって，分散システムが分散アクション b{q}を実行して
もプロセス pの状態は変化しないためである．すなわち，b{q}の実行後にプロセス p

が aを実行できるならば，b{q}の実行前にも pは aを実行できることになる．つまり，

[a{p}]ffに矛盾する．

一般に，あるプロセス pに対する必然要求は他のプロセス qに対する要求を越えて

プロセス pに対する可能要求に分配される．例えば，次の仕様 S5において，プロセス

pに対する必然要求 [a{p}]ffはプロセス qに対する要求 〈b{q}〉[c{q}]〈d{q}〉を越えて可
能要求 〈a{p}〉ttに分配される可能性がある．

S5 ≡ 〈a{p}〉tt∧ 〈b{q}〉([c{q}]〈d{q}〉[a{p}]ff∧ S51)

ただし，この仕様S5は必ずも充足不能であるとは限らない．それは S51が c{q}を要求
しなければ，必然要求 [c{q}]の後の要求 〈d{q}〉[a{p}]ffは無視されるためである．た
だし，S51が c{q}を要求するかしないかは決定不能である．

7.5.2 準備

前節で説明したように複数のプロセス名があるときは，必然要求の分配範囲を見積

もることは困難である．そこで，各要求の依存関係を明確にするために，プロセス名

を次元とする配列を用意し，その配列に要求を割り当てる方法をとる．本小節ではそ

のための記法を準備する．

各Ψ ⊆ PNについて，ポインタ (u, v, · · ·で表す)の集合 PntΨ，配列遷移 (t, s, · · ·で
表す)の集合 TrnΨ，配列 (ρ, σ, · · ·で表す)の集合 AryΨ を次のように定義する．

PntΨ =




{∅} (Ψ = ∅)
{{(ψ; i)} : i ∈ I} (Ψ = {ψ})
{u ∪ v : u ∈ PntΦ, v ∈ PntΘ} (Ψ = Φ ∪Θ,Φ ∩Θ = ∅)

TrnΨ = {t : t ⊆ I ×AN ×Ψ× I}
AryΨ = {ρ : ρ ⊆ PntΨ × Sp}

ここで，Iは整数の集合である．直観的に，ポインタの各要素 (ψ; i)はプロセス ψの一

状態を表し，iはその状態を指すための IDである．配列遷移の各要素 (i, α, ψ, i′)は αに

よるプロセス ψの状態 iから状態 i′への遷移を表す．ポインタ u = {(ψn; in) : n ∈ N}
は各プロセス ψnの状態が inである分散システムの一状態を表す．配列の各要素 (u, S)
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はポインタ uが示す分散システムの状態が Sを満たすべきであることを表す．また，集

合 Ary0
Ψ(その要素を ρ0, σ0, · · ·で表す)を AryΨの部分集合として，次のように与える．

Ary0
Ψ = {ρ0 : ρ0 ⊆ PntΨ × Sp0}

ポインタ u[v] ∈ PntΨはポインタ u ∈ PntΨの一部を別のポインタ v ∈ PntΦで置き

換えて得られるポインタであり，次のように定義される．

u[v] = {(ψ; i) ∈ u : ψ /∈ Φ} ∪ {(ψ; i) ∈ v : ψ ∈ Ψ}.

例えば，ポインタ uと vを u = {(p1; 1), (p2; 2), (p3; 3)}，v = {(p2; 4), (p5; 5)}とすると，
u[v] = {(p1; 1), (p2; 4), (p3; 3)}である．また，ポインタ uにおけるプロセス ψ の状態

IDを u(ψ)と書く．例えば，u = {(p; 3), (q; 4)}とすると u(p)=3である．

このとき，E-充足可能性の判定に重要な概念を定義する．

定義 7.5.2 E ⊆ Act, ρ0 ∈ Ary0
pn(E), t ∈ Trnpn(E)とする．組 (ρ0, t)が E -閉遷移付配列

であるとは，各 (u, S0) ∈ ρ0について，次の 2条件が成り立つことである．

(i) もし S0
αΨ−→〈〉 S

′ならば，ある v ∈ PntΨについて，αΨ ∈ E，
(∀ψ ∈ Ψ. (u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ t)，かつ，ある S′

0で S ′ 7→ S ′
0かつ (u[v], S′

0) ∈ ρ0

(ii) もし S0
αΨ−→[] S

′，v ∈ PntΨ，αΨ ∈ E，かつ
(∀ψ ∈ Ψ. (u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ t)ならば，ある S′

0で S ′ 7→ S ′
0かつ (u[v], S′

0) ∈ ρ0

例えば，次の (ary, trn)は (net)-閉遷移付配列である．

ary = {((0, 0), S01), ((1, 0), S02), ((3, 0), S03), ((0, 2), S04), ((1, 2), S05)},
trn = {(0, a, p, 1), (0, c, p, 3), (3, d, p, 0), (0, b, q, 2), (2, c, q, 0), (2, e, q, 0)}
net = {a{p}, b{q}, c{p, q}, d{p}, e{q}}

ここで，ary 中の各 (i, j)はポインタ {(p; i), (q; j)}の略記であり，各 Siは次のように

定義されている．

S1
def
= S01 S01 ≡ 〈a{p}〉S2 ∧ [b{q}]S3 ∧ [d{p}]ff

S2
def
= S02 S02 ≡ 〈b{q}〉S05

S3
def
= S03 ∨ S04 S03 ≡ 〈d{p}〉S1

S04 ≡ 1::〈c{p, q}〉S03

S05 ≡ 〈e{q}〉S2
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b{q}

S01

S3

d{p}

a{p}

ff

c{p,q}

b{q}

S02

e{q}
d{p}

S1

S03

S2

Process q

Process p

a d

c

b e

net

S04

S05

環境

図 7.8: 仕様 S1の要求グラフと環境 net

b,q

S01

c,p

e,q

a,p

S03S02

d,p

c,q

(p;0) (p;1) (p;3)

(q;0)

(q;2) S04 S05

図 7.9: (net)-閉遷移配列 (ary, trn)

図 7.8は S1の要求グラフと環境netを表している．また，配列 aryと遷移 trnは図 7.9の

ように図示できる．この遷移付配列 (ary, trn)が閉じていることは，各 ((i, j), S0) ∈ ary

が定義 7.5.2の条件 (i),(ii)を満たしていることから確認できる．例えば，((0,0), S01)で

は，S01
a{p}−→〈〉 S2に対して，(0, a, p, 1) ∈ trn，S2 7→ S02，((1,0), S02) ∈ aryである．ま

た，((0,2), S04)では，S04
c{p,q}−→〈〉 S03に対して，(0, c, p, 3), (2, c, q, 0) ∈ trn，S03 7→ S03，

((3, 0), S03) ∈ aryである．

次の命題 7.5.1と命題 7.5.2は，仕様が E -充足可能であるための必要条件と十分条件を
示している．すなわち，仕様 Sが E-充足可能であることと，ある S0について S 7→ S0

かつ ρ0が S0を含むような E-閉遷移付配列 (ρ0, t)が存在することは同じである．

命題 7.5.1 もし D |= Sならば，ある (u, S0) ∈ ρ0について S 7→ S0のような，env(D)-

閉遷移付配列 (ρ0, t)が存在する．

証明 Dinit |= Sinitとし，E = env(Dinit)かつ Θ = {ψk : k ∈ K} = pn(E)とおく．こ
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のとき，遷移付配列 (ρ0, t)を次のように与える．

ρ0 = {(u, S0) : ∃D ∈ Ds(Dinit). D |= S0 ∈ Sp0(Sinit),∀(ψk; i) ∈ u. D A ψk ≡ Pki} ∈ AryΘ

t = {(i, α, ψk, i′) : Pki α·−→ Pki′}

ここで，Ds(Dinit) ⊆ Dsと Sp0(Sinit) ⊆ Sp0は，各々Dinitと Sinitから到達可能な全て

の分散システムと仕様の集合であり，次のように与えられる．

D′ ∈ Ds(Dinit) ⇐⇒ ∃(αiΨi,Di). Dinit
α1Ψ1−→ D1

α2Ψ2−→ · · · αnΨn−→ D′

S0 ∈ Sp0(Sinit) ⇐⇒ ∃(αiΨi, ξi, Si, S0i). Sinit 7→ S01
α1Ψ1−→ξ1 S1 7→ · · · αnΨn−→ξn Sn 7→ S0

また，D A ψは分散システムから取り出されたプロセス ψであり，次のように与えら

れる．

D A ψ =




P (D ≡ P@ψ)

Di A ψ (D ≡ D1|D2, ψ ∈ Pn(Di), i ∈ {1, 2})
D′ A ψ (D ≡ E @ D′)

さらに，PkiはDinitに含まれるプロセス ψkが到達可能な状態の一つであり，各 k ∈ K

に対して次のように与えられる．

{D A ψk : D ∈ Ds(Dinit)} = {Pki : i ∈ Ik}

ここで，Ikのサイズはプロセス ψkが到達可能な状態数である．

まず，ある (u, S0) ∈ ρ0 について，Sinit 7→ S0であることを示す．Dinit |= Sinitであ

るので，ある S0について，Sinit 7→ S0かつDinit |= S0である．また，Dinit ∈ Ds(Dinit)

であるので，各 k ∈ Kについて，Dinit A ψk ≡ Pkik となる ik ∈ Ikが存在する．そこで，
u = {(ψk, ik) : k ∈ K}とおくと，Dinit |= S0 ∈ Sp0(Sinit)，かつ各 (ψk, ik) ∈ uについ

て Dinit A ψk ≡ Pkik であるので，(u,S0) ∈ ρ0を得る．

次に，(ρ0, t)が E-閉遷移付配列であることを示す．(u,S0) ∈ ρ0とする．ここで，各

k ∈ K について，ik を {(ψk, ik) : k ∈ K} = uとなるようにおく．(u,S0) ∈ ρ0 である

ので，あるD ∈ Ds(Dinit)について，D |= S0 ∈ Sp0(Sinit)，かつ各 (ψk, ik) ∈ uについ

て，D A ψk ≡ Pkik である．以下，定義 7.5.2の条件 (i), (ii)を満たすことを示す．

(i) S0
αΨ−→〈〉 S

′ とする．D |= S0 であるので，ある D′ について，D αΨ−→ D′ かつ

D′ |= S′ を得る．すなわち，αΨ ∈ env(D) = env(D′) = E かつ D′ ∈ Ds(Dinit)

である．このとき，各 k ∈ K について，D′ A ψk ≡ Pki′k となる i′k が存在する．
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ここで，D αΨ−→ D′ を導いた規則は Name, Com, Envより，各 ψk ∈ Ψについ
て，Pkik

α·−→ Pki′k であり，各 ψk ∈ Θ − Ψについて，ik = i′k である．そこで，

v = {(ψk, i′k) : ψk ∈ Ψ} ∈ PntΨとおくと，u[v] = {(ψk, i′k) : ψk ∈ Ψ} ∪ {(ψk, ik) :
ψk ∈ Θ −Ψ} = {(ψk, i′k) : k ∈ K}を得る．また，D′ |= S ′であるので，ある S′

0

について，S′ 7→ S′
0かつD′ |= S ′

0 ∈ Sp0(Sinit)を得る．すなわち，D′ ∈ Ds(Dinit)

かつD′ |= S′
0 ∈ Sp0(Sinit)かつ各 (ψk, i

′
k) ∈ u[v]についてD′ Aψk ≡ Pki′

k
であるの

で，(u[v], S ′
0) ∈ ρ0を得る．また，各 ψk ∈ Ψについて，Pkik

α·−→ Pki′k であるの

で，(u(ψk), α, ψk, v(ψk)) = (ik, α, ψk, i′k) ∈ tである．

(ii) S0
αΨ−→[] S

′，v ∈ PntΨ，αΨ ∈ E，かつ各ψk ∈ Ψについて (u(ψk), α, ψk, v(ψk)) ∈ t

であるとする．各k ∈ Kについて，ψk ∈ Ψならば v = {(ψk, i′k) : ψk ∈ Ψ} ∈ PntΨ，

ψk ∈ Θ − Ψならば ik = i′k となるように i′k をおく．このとき，各 ψk ∈ Ψにつ
いて，(u(ψk), α, ψk, v(ψk)) = (ik, α, ψ, i′k) ∈ tであるので，Pkik

α·−→ Pki′
k
である．

ここで，αΨ ∈ E = env(D)であるので，Name, Com, Envより，D αΨ−→ D′か

つ各 k ∈ Kについて，D′ A ψk ≡ Pki′
k
となるD′ ∈ Ds(Dinit)が存在する．すなわ

ち，D |= S0かつ S0
αΨ−→[] S

′であるので，D′ |= S ′を得る．さらに，D′ |= S ′で

あるので，ある S ′
0について，S

′ 7→ S ′
0かつ D′ |= S ′

0 ∈ Sp0(Sinit)を得る．また，

u[v] = {(ψk, i′k) : ψk ∈ Ψ} ∪ {(ψk, ik) : ψk ∈ Θ −Ψ} = {(ψk, i′k) : k ∈ K}である．
すなわち，(u[v], S′

0) ∈ ρ0である．

命題 7.5.2 (ρ0, t)は E -閉遷移付配列であるとする．もし (u, S0) ∈ ρ0かつ S 7→ S0な

らば，DstE(u) |= Sである．ここで，分散システムDstE(u)は次のように定義される :

DstE(u) ≡ E @∏{Prtψ(u(ψ))@ψ : ψ ∈ pn(E)}
Prtψ(i)

def
=

∑{α.Prtψ(i′) : (i, α, ψ, i′) ∈ t}

ここで，
∏{Di : i ∈ {1, · · · , n}} ≡ D1| · · · |Dnである．

証明 次の集合Rが充足部分集合であることを示す．

R = {(DstE(u), S) : ∃S0. S 7→ S0, (u, S0) ∈ ρ0}

(DstE(u), S) ∈ Rとする．すなわち，ある S0について，S 7→ S0かつ (u, S0) ∈ ρ0 で

ある．
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(i) S0
αΨ−→〈〉 S

′とする．(ρ0, t)は E-閉遷移付配列であるので，あるv ∈ PntΨと S ′
0につ

いて，αΨ ∈ E，S′ 7→ S ′
0，(u[v], S

′
0) ∈ ρ0，かつ各ψ′ ∈ Ψで，(u(ψ′), α, ψ, v(ψ′)) ∈

tを得る．‖Ψ‖ = 1の場合は ‖Ψ‖ = 2の場合より簡単であるので，Ψ = {ψ1, ψ2}と
する (ψ1 �= ψ2)．すなわち，各 k ∈ {1, 2}について，(u(ψk), α, ψk, v(ψk)) ∈ tであ

る．よって，Act, Choice, Recより，各 k ∈ {1, 2}について，Prtψk
(u(ψk))

α·−→
Prtψk

(v(ψk)) を導ける．一方，ψ′ ∈ pn(E) − Ψ ならば，u(ψ′) = u[v](ψ′) であ

る．よって，Nameと Com1,2,3 より，
∏{Prtψ′(u(ψ′))@ψ′ : ψ′ ∈ pn(E)} α{ψ1,ψ2}−→

∏{Prtψ′(u[v](ψ′))@ψ′ : ψ′ ∈ pn(E)} を導く．さらに，α{ψ1, ψ2} = αΨ ∈ E で
あるので，Env より，DstE(u)

αΨ−→ DstE(u[v]) を導ける．また，S
′ 7→ S ′

0 かつ

(u[v], S′
0) ∈ ρ0であるので，(DstE(u[v]), S

′) ∈ Rである．

(ii) S0
αΨ−→[] S

′ かつ DstE(u)
αΨ−→ D′ とする．DstE(u)

αΨ−→ D′ を導いた最後の規則

は Envであるので，ある D′′ について，
∏{Prtψ′(u(ψ′))@ψ′ : ψ′ ∈ pn(E)} αΨ−→

D′′ かつ αΨ ∈ E かつ D′ ≡ E @ D′′ を得る．上記の (i) の場合と同様に，Ψ =

{ψ1, ψ2}の場合を示す．この遷移は Nameと Com1,2,3 によって導かれるので，

ある P ′
1 と P ′

2 について，Pr
t
ψ1
(u(ψ1))

α·−→ P ′
1 かつ Prtψ2

(u(ψ2))
α·−→ P ′

2 かつ

D′′ ≡ ∏{Prtψ′(u(ψ′))@ψ′ : ψ′ ∈ pn(E) − {ψ1, ψ2}}|P ′
1@ψ1|P ′

2@ψ2 を得る．さ

らに，Act, Choice1,2, Rec より，各 k ∈ {1, 2} ついて，P ′
k ≡ Prtψk

(i′k) かつ

(u(ψk), α, ψk, i
′
k) ∈ t となる i′kがある．ここで，v = {(ψ1; i

′
1), (ψ2; i

′
2)}とおくと，

各 k ∈ {1, 2} ついて，(u(ψk), α, ψk, v(ψk)) ∈ tである．すなわち，(u, S0) ∈ ρ0

かつ S0
αΨ−→[] S

′ かつ αΨ ∈ E であり，(ρ0, t)は E -閉遷移付配列であるので，あ
る S ′

0 について，S
′ 7→ S ′

0 かつ (u[v], S ′
0) ∈ ρ0 を得る．また，D′ ≡ E @ D′′ ≡

E @∏{Prtψ′(u[v](ψ′))@ψ′ : ψ′ ∈ pn(E)} ≡ DstE(u[v])である．よって，S′ 7→ S ′
0か

つ (u[v], S′
0) ∈ ρ0であるので，(D′, S ′) ≡ (DstE(u[v]), S ′) ∈ Rを得る．

命題 7.5.2は仕様を満たす分散システムの合成方法を与えている．例えば，前述の図

7.8の仕様 S1について，S1 7→ S01かつ ((0, 0), S01) ∈ aryであり，(ary, trn)は (net)-閉

遷移付配列であるので，命題 7.5.2より，次の分散システムDstrnnet(0, 0)は S1を満たす．

Dstrnnet(0, 0) ≡ net @ (Prtrnp (0)@p|Prtrnq (0)@q)

Prtrnp (0)
def
= a.0+ c.d.Prtrnp (0)

Prtrnq (0)
def
= b.(c.Prtrnq (0) + e.Prtrnq (0))
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7.5.3 アルゴリズム

各環境 E ⊆ Actについて，アルゴリズム SatE を図 7.10のように与える．SatE は与

えられた仕様 Sを満たす (環境が Eの)分散システムが存在するか (Sの E-充足可能性)
を判定するアルゴリズムである．入力は判定される仕様であり，出力は組 (b, ρ0, t)で

ある．ここで，b ∈ {tt, ff}，ρ0 ∈ Ary0
pn(E)，t ∈ Trnpn(E)である．本小節では，アルゴ

リズム SatE(S)の出力 bが真 ttならば，そのときに限り Sは E-充足可能性であるこ
とを証明する．また，このとき，(ρ0, t)は E-閉遷移付配列となる．

充足可能性を判定するときに問題になるのは，(1) 離接を含む仕様 S ∨ T のどちら
を選択して充足可能性を判定するか，(2)再帰要求をどこで畳み込むかである．本アル

ゴリズムでは，離接と再帰を処理するためにバックトラックを用いている．すなわち，

ある程度予測して離接の選択や再帰の畳み込みを行い，その予測が適切でなかった場

合は戻って判定しなおす方法をとっている．以下，まずアルゴリズム SatEについて説

明し，その適用例を示す．次に，アルゴリズム SatE を試験的に実装したことを報告す

る．そして，アルゴリズム SatE の出力が適切であることを示す定理を与える．

アルゴリズム SatE の概要

アルゴリズム SatE は DisE , RecE , PosE , NecE の 4つのサブアルゴリズムから構成

されている．サブアルゴリズムに対する入力組 (ρ0, t, σ(または σ0))の意味は次のとお

りである: 配列 ρ0にはすでに可能遷移を処理された仕様が含まれており，配列 σ (ま

たは σ0)には離接遷移 (または可能遷移)がまだ処理されていない仕様が含まれている．

そして，tには ρ0に含まれている仕様の可能遷移によって生成された遷移が含まれて

いる．出力の意味は SatEと同じである．以下，各サブアルゴリズムについて説明する．

ここで，(Jn)は図 7.10の行を指している．

DisEは，もし処理すべき仕様がないのであれば ttを出力し (J1)，もし離接遷移をも

たない仕様があれば ffを出力する (J2)．さもなければ，DisEは E -充足可能な仕様の集
合 Γ0から (順序;Dに関して)最小の配列 σ0を選択する (J3,4,5)．ここで，7→→は，離
接遷移 7→を配列上に拡張した遷移集合であり，次の 3条件を満たす最小の関係である．

(1) ∅ 7→→ ∅である．
(2) S 7→ S0ならば {(u, S)} 7→→ {(u, S0)}である．
(3) ρ 7→→ ρ0かつ σ 7→→ σ0かつ ρ ∩ σ = ∅ならば ρ ∪ σ 7→→ ρ0 ∪ σ0である．
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SatE(S) = DisE (∅,∅, σ), where σ = {{((ψ; 0) : ψ ∈ pn(E)}, S)}.

DisE (ρ0, t, σ) = (b, ρ′0, t
′), where

if σ = ∅, then (b, ρ′0, t
′) := (tt, ρ0, t), (�1)

else if σ �7→→, then (b, ρ′0, t′) := (ff, ρ0, t), (�2)

else (b, ρ′0, t′) := RecE (ρ0, t, σ0 − ρ0), where

σ0 ∈ Γ0 := {σ′
0 : σ 7→→ σ′

0}, (�3)

(check(RecE (ρ0, t, σ0 − ρ0)) = tt or (∀σ′
0 ∈ Γ0. σ

′
0 ;D σ0)), (�4)

(∀σ′
0 ∈ Γ0 such that σ′

0 ;D σ0. check(RecE(ρ0, t, σ
′
0 − ρ0)) = ff). (�5)

RecE(ρ0, t, σ0) = PosE(g(ρ0), g(t), g(σ0) − g(ρ0)), where

g ∈ G := {g′ : ∀(ψ, i). (g′(ψ, i) = i or ∃(u, S0) ∈ σ0. ∃u′.
(u′, S0) ∈ ρ0 ∪ σ0, u(ψ) = i, u′(ψ) = g′(ψ, i))}, (�6)

(check(PosE(g(ρ0), g(t), g(σ0) − g(ρ0))) = tt or (∀g′ ∈ G. g′ ;R g)), (�7)

(∀g′ ∈ G such that g′ ;R g. check(PosE(g′(ρ0), g′(t), g′(σ0) − g′(ρ0))) = ff). (�8)

PosE(ρ0, t, σ0) = (b, ρ′0, t′), where

if {αΨ : ∃(u, S0) ∈ σ0. ∃S ′. S0
αΨ−→〈〉 S

′} − E �= ∅, then (b, ρ′0, t′) = (ff, ρ0, t), (�9)

else (b, ρ′0, t′) = NecE (ρ0 ∪ σ0, t ∪ t′′, σ), where

t′′ := {(u(ψ), α, ψ, v(ψ)) : ∃S′. ∃Ψ. (u, αΨ, v, S′) ∈ new, ψ ∈ Ψ}, (�10)

σ := {(u[v], S′) : ∃αΨ. (u, αΨ, v, S′) ∈ new}, (�11)

new := {(u, αΨ, v, S′) : ∃S0. (u, S0) ∈ σ0, S0
αΨ−→〈〉S

′,

v = {(ψ;newid(ρ0 ∪ σ0, u, αΨ, S′)) : ψ ∈ Ψ}}. (�12)

NecE(ρ0, t, σ) = DisE(ρ0, t, σ ∪ σ′′), where

σ′ := {(u[v], S′) : ∃S0. ∃αΨ ∈ E . (u, S0) ∈ ρ0, S0
αΨ−→[] S

′, v ∈ PntΨ,

(∀ψ∈Ψ. (u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ t)}, (�13)

σ′′ := {(u, S′) ∈ σ′ : ∀S ′
0 such that S′ 7→ S′

0. (u, S′
0) /∈ ρ0}. (�14)

図 7.10: E -充足可能性を判定するためのアルゴリズム SatE

もし Γ0に含まれる全ての σ′
0が E -充足不能ならば，最大の σ′

0が選択される (J4)．こ

の順序;Dについては，RecE の順序;Rとともに後で説明する．また，(J5)の関数

check : {tt,ff}×Ary0
pn(E) × Trnpn(E) → {tt,ff}は，アルゴリズムの出力 (b, ρ0, t)から

真偽値 bを取り出す関数である．

RecEは再帰プロセスを生成するために，配列 (ρ0∪σ0)を畳み込むことを試みる．再
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帰要求があるとき，この畳み込みなしにアルゴリズム SatE は決して停止しない．関数

g : PN × I → Iはリナンバリング関数であり，プロセス ψの状態 iを jにリナンバリ

ングする関数を (ψ; i→ j)と書く．この関数は次のように，ポインタ，配列，配列遷移

上に拡張される:

g(u) = {(ψ; g(ψ, i)) : (ψ; i) ∈ u},
g(ρ) = {(g(u), S) : (u, S) ∈ ρ},
g(t) = {(g(ψ, i), α, ψ, g(ψ, i′)) : (i, α, ψ, i′) ∈ t}.

集合 Gは，i �= g′(ψ, i)ならば「プロセス ψの状態 iと状態 g′(ψ, i)の両方が同じ仕様

を満たす (∗)」ようなリナンバリング関数 g′の集合である (J6)．しかし，離接によって

多くの異なるプロセスが同じ仕様を満たすことができるので，条件 (∗)はプロセス ψ

の二つの状態が同じであるための必要条件であるが十分条件ではない．すなわち，畳

み込みに失敗したときのために，リナンバリング関数の集合Gは必ず不変関数 id(全て

の (ψ, i)で id(ψ, i) = i) を含んでいる．集合 Gから一つの gを選択するときは，E-充
足可能になる (順序;Rに関して)最小のリナンバリング関数 gを選択する (J7,8)．も

し Gに含まれる全ての g′が E -充足不能ならば，最大の g′が選択される (J7)．

PosE は，まず環境 E によって禁止されているアクションが要求されていないかを
チェックする (J9)．もしそのようなアクションが要求されている場合は ffを出力する．

要求されていない場合は，PosE は σ0に含まれている仕様の可能遷移にしたがって新

しく遷移を遷移集合 tに追加する (J10)．そして，定義 7.5.2の条件 (i)を満たすように，

その可能遷移の後に要求される仕様を σにセットする (J11)．集合 newは σ0によって

追加される遷移情報 (u, αΨ, v) とその後に要求される仕様 S ′ の組の集合である (J12)．

ここで，関数 newidは ρ0 ∪ σ0で使われていない新しい固有の整数を各 (u, αΨ, S ′)に

対して割り当てる関数である．

NecE は tに含まれる遷移によって導かれる全ての必然遷移を探索し，定義 7.5.2の

条件 (ii)を満たすように，その必然遷移の後に要求される仕様を追加する (J13)．ただ

し，すでに処理されている要求は σから削除される (J14)．

DisE と RecE の順序;Dと;Rは，各々集合 Γ0と Gから要素を取り出すために使

われる (J5,8)．順序;Dと;Rによる要素の選択方法は後に示す定理 7.5.3と定理 7.5.4

に無関係であるので，それらの順序を注意深く定める必要はない．ただし，次のこと

が考慮されるべきである．
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• 順序;Dは低いコストの仕様が選ばれるように定義されるべきである．例えば，

各仕様 S0 ∈ Sp0のコスト Cost(S0)は次のように定義される．

Cost(tt) = Cost(〈αΨ〉S) = Cost([αΨ]S) = 0

Cost(S0 ∧ T0) = Cost(S0) + Cost(T0)

Cost(r::S0) = r + Cost(S0)

• 順序 ;R は，再帰プロセスを合成してアルゴリズム SatE を停止させるために，

なるべく多くの整数を畳み込めるようなリナンバリング関数が優先して選ばれる

ように定義されるべきである．

アルゴリズム SatE の適用例

アルゴリズム SatE を 7.5.2小節で紹介した仕様の例 S1 (図 7.8)に適用した結果を図

7.11に示す．この出力 (tt, ρ′05, t
′
5)は，仕様 S1が E-充足可能であることを示しており，

(ρ′05, t
′
5)は 7.5.2小節で与えられた (net)-閉遷移付配列 (ary, trn)と同じである．

図 7.11においてステップ 10, 11, 16が重要である．ステップ 10では，要素 ((0, 2), S3)

が S01
b{q}−→[] S3と S02

b{q}−→〈〉 S05 により導かれる．これは，S01 の必然要求 [b{q}]S3 を

S02の可能要求 〈b{q}〉S05に分配することに相当する．ここで，S01と S02の間にはプ

ロセス pに対する要求 〈a{p}〉があるが，プロセス qに対する要求は S01と S02の間で

保存されているため，このような分配が必要である．

ステップ 11では，S03のコスト 0よりも S04 ≡ 1::〈c{p, q}〉S03のコスト 1の方が高い

が，S3からは S04が選択されている．これは，S03が選択されると [d{p}]ffと矛盾す
るためにである．充足可能であるためには，コストが高くなっても同期 c{p, q}をもつ
S04を選択する必要がある．

ステップ 16では，g1によってプロセス qの状態 IDが 4から 0に変更されている．こ

れは，((1, 4), S02) ∈ σ05かつ ((1, 0), S02) ∈ ρ04が示すように，ポイント (1, 4)と (1, 0)

で同じ仕様 S02 を満たすことが要求されているためである．このリナンバリングによ

り，再帰プロセスが生成され，((1, 4), S02)は σ05から削除される．

アルゴリズム SatE の実装

アルゴリズム SatEの有効性を調べるために，Java言語を用いて充足可能性判定ツー

ルを試験的に実装した．定義したクラスは 27個，総行数は約 2400行である．
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1 Satnet(S1)

2 = Disnet(∅, ∅, σ1) σ1 := {((0, 0), S1)}
3 = Recnet(∅, ∅, σ01) σ01 := {((0, 0), S01)}
4 = Posnet(∅, ∅, σ01)

5 = Necnet(σ01, t1, σ2) t1 = {(0, a, p, 1)}, σ2 := {((1, 0), S2)}
6 = Disnet(σ01, t1, σ2)

7 = Recnet(σ01, t1, σ02) σ02 := {((1, 0), S02)}
8 = Posnet(σ01, t1, σ02)

9 = Necnet(ρ02, t2, σ3) ρ02 := σ01 ∪ σ02, t2 := t1 ∪ {(0, b, q, 2)}, σ3 := {((1, 2), S05}
10 = Disnet(ρ02, t2, σ4) σ4 := σ3 ∪ {((0, 2), S3)}
11 = Recnet(ρ02, t2, σ04) σ04 := σ3 ∪ {((0, 2), S04)}
12 = Posnet(ρ02, t2, σ04)

13 = Necnet(ρ04, t4, σ5) ρ04 := ρ02 ∪ σ04, t4 := t2 ∪ {(0, c, p, 3), (2, c, q, 3), (2, e, q, 4)}
14 = Disnet(ρ04, t4, σ5) σ5 := {((3, 3), S03), ((1, 4), S2)}
15 = Recnet(ρ04, t4, σ05) σ05 := {((3, 3), S03), ((1, 4), S02)}, g1 := (q; 4 → 0)

16 = Posnet(ρ04, t
′
4, σ

′
05) t′4 := g1(t4), σ′

05 := g1(σ05)− g1(ρ04) = {((3, 3), S03)}
17 = Necnet(ρ05, t5, σ6) ρ05 := ρ04 ∪ σ′

05, t5 := t′4 ∪ {(3, d, p, 5)}, σ6 := {((5,3), S1)}
18 = Disnet(ρ05, t5, σ6)

19 = Recnet(ρ05, t5, σ06) σ06 := {((5, 3), S01)}, g2 := (p; 5 → 0)(q; 3 → 0)

20 = Posnet(ρ′05, t′5, ∅) ρ′05 := g2(ρ05), t′5 := g2(t5), g2(σ06)− ρ′05 = ∅
21 = Necnet(ρ′05, t′5,∅)
21 = Disnet(ρ′05, t

′
5, ∅)

22 = (tt, ρ′05, t
′
5)

図 7.11: 仕様 S1へのアルゴリズム Satnetの適用例

図 7.12にそのツールの実行画面を示す．横長のウィンドウが 6つのボタンをもつコ

ントローラで，もう一方が情報を表示するウィンドウである．機能は仕様の読み込み

(仕様はテキストファイルとして入力)，充足可能性の判定，分散システムの合成，ログ

の保存，ログのクリアである．図 7.12の情報表示ウィンドウには，7.5.2小節で用いた

仕様 S1(図 7.8)の充足可能性を判定し，分散システムを合成した結果が表示されてい

る．充足可能性の判定結果には，閉遷移付配列 (Ary, Trn)の他，バックトラックした

回数 (1 回)と計算時間 (0.22 秒) が表示されている．1回バックトラックした理由は，

S3から S03か S04 を選択するときに，通信をしない S03を優先して選択したためであ

る．実際には仕様 S1を満たすためには通信は必要なため，S04 に選択しなおすために

バックトラックが起こっている．尚，図 7.12で得られている閉遷移付配列 (Ary, T rn)
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図 7.12: 充足可能性判定ツール実行画面

は 7.5.2小節で示した図 7.9の閉遷移付配列 (ary, trn) に同じである．

アルゴリズム SatE の完全性と健全性

アルゴリズム SatE(S)の出力が真 ttであるならば，そのときに限り，仕様 Sは E-
充足可能であることを示す定理 7.5.3と定理 7.5.4を与える．

定理 7.5.3 仕様Sは E-充足可能であり，SatE(S)が停止するならば，check(SatE(S)) =
ttである．

証明 E ⊆ Act，ρ0, ρ
′
0, σ, σ0 ∈ Arypn(E)，t, t′ ∈ TrnΨ，hはリナンバリング関数とする．

まず，h(ρ0) ⊆ ρ′0，h(σ0) ⊆ ρ′0，h(t) ⊆ t′，int(t) ⊆ int(ρ0 ∪ σ0)，かつ (ρ′0, t
′)は E-閉遷

移付配列と仮定したとき，次の 4つの補題が成り立つことを証明する．ここで，int(t)

と int(ρ)は各々遷移 tと配列 ρに含まれている全ての整数 (状態 ID)の集合である．

214



(1) もし DisE(ρ0, t, σ)が停止し，σ 7→→ σ0ならば，check(DisE(ρ0, t, σ)) = ttである．

(2) もし RecE(ρ0, t, σ0)が停止するならば，check(RecE(ρ0, t, σ0)) = ttである．

(3) もし PosE(ρ0, t, σ0)が停止するならば，check(PosE(ρ0, t, σ0)) = ttである．

(4) もしNecE(ρ0, t, σ)が停止し，σ 7→→ σ0ならば，check(NecE(ρ0, t, σ))=ttである．

以下，適用されたサブアルゴリズムの数に関する帰納法を用いて，(1), · · · , (4)を証明
する．

(1) DisE(ρ0, t, σ)が停止し，σ 7→→ σ0とする．

• σ = ∅ の場合：(J1) より，DisE(ρ0, t, σ) = (tt, ρ0, t) である．すなわち，

check(DisE(ρ0, t, σ)) = ttである．

• その他の場合：仮定 σ 7→→ σ0より (J2)の場合はない．すなわち (J3,4,5)より，

ある σ′
0について，Dis

E(ρ0, t, σ) = Rec
E(ρ0, t, σ

′
0 − ρ0)である．ここで，σ′

0

は次の条件を満たす配列である．

(∗1) σ
′
0 ∈ Γ0 = {σ′′

0 : σ 7→→ σ′′
0}

(∗2) check(Rec
E(ρ0, t, σ

′
0 − ρ0)) = tt，または全ての σ′′

0 ∈ Γ0で σ′′
0 ;D σ′

0

(∗3) σ
′′
0 ;D σ′

0のような全ての σ′′
0 ∈ Γ0で check(RecE(ρ0, t, σ

′′
0 − ρ0)) = ff

ここで，σ 7→→ σ0であるので，(∗1)より σ0 ∈ Γ0である．σ0と σ′
0の大小関

係について次の 3つの場合に分けて示す．

(a) σ0 ;D σ′
0の場合：(∗3)より，check(RecE(ρ0, t, σ0−ρ0)) = ffである．し

かし，h(ρ0) ⊆ ρ′0，h(σ0−ρ0) ⊆ ρ′0，h(t) ⊆ t′，int(t) ⊆ int(ρ0∪(σ0−ρ0))

であるので，帰納法の仮定 (2)より，check(RecE(ρ0, t, σ0−ρ0)) = ttを

得る．すなわち，矛盾するため σ0 ;D σ′
0の場合はない．

(b) σ0 = σ′
0の場合：h(ρ0) ⊆ ρ′0，h(σ0−ρ0) ⊆ ρ′0，h(t) ⊆ t′，int(t) ⊆ int(ρ0∪

(σ0 − ρ0))であるので，帰納法の仮定 (2)より，check(RecE(ρ0, t, σ
′
0 −

ρ0)) = check(RecE(ρ0, t, σ0 − ρ0)) = ttを得る．

(c) σ′
0 ;D σ0 の場合：σ′

0 よりも大きい σ0 が存在するので，(∗2) より，

check(RecE(ρ0, t, σ
′
0 − ρ0)) = ttを得る．

よって，check(DisE(ρ0, t, σ)) = check(RecE(ρ0, t, σ
′
0 − ρ0)) = ttである．
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(2) RecE(ρ0, t, σ0)が停止するとする．RecE(ρ0, t, σ0)の定義より，RecE(ρ0, t, σ0) =

PosE(g(ρ0), g(t), g(σ0)− g(ρ0))である．ここで，gは次の条件を満たすリナンバ

リング関数である．

(∗1) g ∈ G = {g′ : ∀(ψ, i). (g′(ψ, i) = i または

∃(u, S0) ∈ σ0. ∃u′. (u′, S0) ∈ ρ0 ∪ σ0, u(ψ) = i, u′(ψ) = g′(ψ, i)}

(∗2) check(Pos
E(g(ρ0), g(t), g(σ0)− g(ρ0))) = tt，または

全ての g′ ∈ Gで g′ ;R g．

(∗3) g
′ ;R gのような全ての g′ ∈ Gで，

check(PosE(g′(ρ0), g
′(t), g′(σ0)− g′(ρ0))) = ff．

ここで，各 (ψ, i)について id(ψ, i) = iとなるような不変関数 idは必ず Gに含ま

れている．idと gの大小関係について次の 3つの場合に分けて示す．

(a) id;R gの場合：(∗3)より check(PosE(ρ0, t, σ0 − ρ0)) = ffである．しかし，

h(ρ0) ⊆ ρ′0, h(σ0 − ρ0) ⊆ ρ′0, h(t) ⊆ t′, int(t) ⊆ int(ρ0 ∪ (σ0 − ρ0))であるの

で，帰納法の仮定 (3)より，check(PosE(ρ0, t, σ0 − ρ0)) = ttである．すな

わち，矛盾するため id;R gの場合はない．

(b) id = g の場合：h(ρ0) ⊆ ρ′0, h(σ0 − ρ0) ⊆ ρ′0, h(t) ⊆ t′, int(t) ⊆ int(ρ0 ∪
(σ0−ρ0))であるので，帰納法の仮定 (3)より，check(PosE(g(ρ0), g(t), g(σ0)−
g(ρ0))) = check(PosE(ρ0, t, σ0 − ρ0)) = ttを得る．

(c) g ;R idの場合：(∗2)より check(PosE(g(ρ0), g(t), g(σ0) − g(ρ0))) = ttを

得る．

よって，check(RecE(ρ0, t, σ0)) = check(PosE(g(ρ0), g(t), g(σ0)− g(ρ0))) = ttで

ある．

(3) PosE(ρ0, t, σ0) が停止するとする．(u, S0) ∈ σ0 とすると，h(σ0) ⊆ ρ′0 より，

(h(u), S0) ∈ ρ′0である．また，(ρ
′
0, t

′)は E-閉遷移付配列であるので，もし S0
αΨ−→〈〉

S′ ならば，αΨ ∈ E ある．すなわち，{αΨ : ∃(u, S0) ∈ σ0. ∃S′. S0
αΨ−→〈〉 S

′} ⊆ E
である．よって，(J9)の場合はないので，PosE(ρ0, t, σ0) = Nec

E(ρ0∪σ0, t∪t′′, σ′)

216



である．ここで，t′′と σ′は次のように与えられる．

(∗1) t′′ = {(u(ψ), α, ψ, v(ψ)) : ∃S ′. ∃Ψ. (u, αΨ, v, S ′) ∈ new,ψ ∈ Ψ}
(∗2) σ′ = {(u[v], S ′) : ∃αΨ. (u, αΨ, v, S ′) ∈ new},
(∗3) new = {(u, αΨ, v, S′) : ∃S0. (u, S0) ∈ σ0, S0

αΨ−→〈〉S
′,

v = {(ψ;newid(ρ0 ∪ σ0, u, αΨ, S
′)) : ψ ∈ Ψ} }

まず，{(ui, αiΨi, vi, S
′
i) : i ∈ I} = new となるように，I, ui, αiΨi, vi, S

′
i をお

き，さらに各 i ∈ I について，ni = newid(ρ0 ∪ σ0, ui, αiΨi, S
′
i)とする．このと

き，各 i ∈ I について，(∗3)より，vi = {(ψ, ni) : ψ ∈ Ψi}かつ (ui, S0i) ∈ σ0か

つ S0i
αiΨi−→〈〉 S

′
iとなる S0iが存在する．ここで，各 i ∈ Iについて，u′i = h(ui)と

おくと，h(σ0) ⊆ ρ′0より，(u
′
i, S0i) = (h(ui), S0i) ∈ ρ′0である．すなわち，(ρ

′
0, t

′)

は E -閉遷移付配列であるので，各 i ∈ I について，ある v′i ∈ PntΨi と S ′
0i に

ついて，αiΨi ∈ E，S′
i 7→ S ′

0i，(u
′
i[v

′
i], S

′
0i) ∈ ρ′0，かつ各 ψ′ ∈ Ψi について，

(u′i(ψ
′), αi, ψ

′, v′i(ψ
′)) ∈ t′を得る．

次に，リナンバリング関数 h′ を h′ = h(ψ;ni → v′i(ψ))ψ∈Ψi,i∈I とおき，配

列 σ′
0 を σ′

0 = {(ui[vi], S ′
0i) : i ∈ I} とおく．このとき，各 i ∈ I について，

h′(ui) = u′i, h
′(vi) = v′i, σ

′ 7→→ σ′
0, h

′(ρ0 ∪ σ0) ⊆ ρ′0, h
′(σ′

0) ⊆ ρ′0, h
′(t ∪ t′′) ⊆ t′,

int(t ∪ t′′) ⊆ int((ρ0 ∪ σ0) ∪ σ′
0)が成り立つことを順に示す．

(a) 各 i ∈ I について，(ui, S0i) ∈ σ0であり，関数 newidは ρ0 ∪ σ0で使われて

いない新しい整数 ni (i ∈ I)を割り当てるので，h′(ui) = h(ui) = u′iである．

また，h′(vi) = h′({(ψ, ni) : ψ ∈ Ψi}) = {(ψ, v′i(ψ)) : ψ ∈ Ψi} = v′iである．

(b) 各 i ∈ Iについて，S′
i 7→ S′

0iであるので，(∗2)より，σ′ = {(ui[vi], S ′
i) : i ∈

I} 7→→ {(ui[vi], S ′
0i) : i ∈ I} = σ′

0を導ける．

(c) 関数newidは ρ0∪σ0で使われていない新しい整数を割り当てるので，h′(ρ0) =

h(ρ0) ⊆ ρ′0，h
′(σ0) = h(σ0) ⊆ ρ′0である．すなわち，h

′(ρ0∪σ0) ⊆ ρ′0である．

(d) (u, S′
0) ∈ h′(σ′

0) とすると，σ
′
0 = {(ui[vi], S ′

0i) : i ∈ I} であるので，あ
る j ∈ I で，u = h′(uj[vj ]) かつ S′

0 ≡ S ′
0j である．すなわち，(u,S

′
0) =

(h′(uj [vj]), S
′
0j) = (h

′(uj)[h
′(vj)], S

′
0j) = (u

′
j[v

′
j ], S

′
0j) ∈ ρ′0を得る．

(e) 関数 newidは ρ0 ∪ σ0 で使われていない新しい整数を割り当て，int(t) ⊆
int(ρ0∪σ0)であるので，h′(t) = h(t) ⊆ t′である．また，(j, α, ψ, j′) ∈ h′(t′′)
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とすると，(∗1)より，ある i ∈ I で，j = h′(ui(ψ))，j′ = h′(vi(ψ))，αi =

α，ψ ∈ Ψiである．すなわち，(j, α, ψ, j′) = (h′(ui(ψ)), αi, ψ, h
′(vi(ψ))) =

(u′i(ψ), αi, ψ, v
′
i(ψ)) ∈ t′である．よって，h′(t ∪ t′′) ⊆ t′である．

(f) j ∈ int(t′′)とする．(∗1)より，あるψと i ∈ Iで，j = ui(ψ)または j = vi(ψ)

である．もし j = ui(ψ)ならば，(ui, S0i) ∈ σ0であるので，j ∈ int(σ0)であ

る．一方，もし j = vi(ψ)ならば，(ui[vi], S ′
0i) ∈ σ′

0であるので，j ∈ int(σ′
0)

である．すなわち，int(t′′) ⊆ int(σ0 ∪ σ′
0)である．また，仮定より int(t) ⊆

int(ρ0 ∪ σ0)であるので，int(t ∪ t′′) ⊆ int((ρ0 ∪ σ0) ∪ σ′
0)を得る．

以上，σ′ 7→→ σ′
0, h

′(ρ0 ∪ σ0) ⊆ ρ′0, h
′(σ′

0) ⊆ ρ′0, h
′(t ∪ t′′) ⊆ t′, int(t ∪ t′′) ⊆

int((ρ0 ∪ σ0) ∪ σ′
0)であるので，帰納法の仮定 (4)より，check(PosE(ρ0, t, σ0)) =

check(NecE(ρ0 ∪ σ0, t ∪ t′′, σ′)) = ttを得る．

(4) NecE(ρ0, t, σ) が停止し，σ 7→→ σ0 であるとする．NecE(ρ0, t, σ) の定義より，

NecE(ρ0, t, σ) = Dis
E(ρ0, t, σ ∪ σ′)である．ここで，σ′は次のような配列である．

σ′ = {(u[v], S ′) : ∃S0. ∃αΨ ∈ E. (u, S0) ∈ ρ0, S0
αΨ−→[] S

′, v ∈ PntΨ,

(∀ψ ∈ Ψ. (u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ t), (∀S ′
0 ∈ {S ′′

0 : S
′ 7→ S ′′

0}. (u[v], S′
0) /∈ ρ0)}

このとき，ある σ′
0について，σ

′ 7→→ σ′
0かつ h(σ′

0) ⊆ ρ′0を示す．このためには，

「各 (u[v], S′) ∈ σ′について，S ′ 7→ S ′
0かつ (h(u[v]), S ′

0) ∈ ρ′0 となる S′
0がある」

(∗)ことを示せば十分である．

(u[v], S ′) ∈ σ′とする．すなわち，ある S0と αΨ ∈ E について，(u, S0) ∈ ρ0，

S0
αΨ−→[] S

′，v ∈ PntΨ，かつ各 ψ ∈ Ψで，(u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ tであり，S′ 7→ S′
0

のような各S ′
0について，(u[v], S

′
0) /∈ ρ0である．ここで，u′ = h(u) ∈ Pntpn(E)とお

くと (u′, S0) = (h(u), S0) ∈ h(ρ0) ⊆ ρ′0である．さらに，v
′ = h(v) ∈ PntΨとおく

と，各 ψ ∈ Ψについて，(u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ tであるので，(u′(ψ), α, ψ, v′(ψ)) =

(h(u)(ψ), α, ψ, h(v)(ψ)) = (h(u(ψ)), α, ψ, h(v(ψ))) ∈ h(t) ⊆ t′ を得る．すなわ

ち，(u′, S0) ∈ ρ′0，S0
αΨ−→[] S

′，αΨ ∈ E，v′ ∈ PntΨ，かつ各 ψ ∈ Ψ につい

て (u′(ψ), α, ψ, v′(ψ)) ∈ t′)であり，(ρ′0, t
′)は E-閉遷移付配列であるので，ある

S′
0について，S

′ 7→ S ′
0 かつ (u′[v′], S ′

0) ∈ ρ0 を得る．すなわち，(h(u[v]), S′
0) =

(h(u)[h(v)], S ′
0) = (u

′[v′], S ′
0) ∈ ρ′0である．(∗)の証明完了．

よって，ある σ′
0 について，σ

′ 7→→ σ′
0 かつ h(σ′

0) ⊆ ρ′0 が得られる．さらに，

仮定より h(σ0) ⊆ ρ′0 であるので，σ ∪ σ′ 7→→ σ0 ∪ σ′
0 かつ h(σ0 ∪ σ′

0) ⊆ ρ′0 で
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ある．すなわち，σ ∪ σ′ 7→→ σ0 ∪ σ′
0，h(ρ0) ⊆ ρ′0，h(σ0 ∪ σ′

0) ⊆ ρ′0，h(t) ⊆ t′，

int(t) ⊆ int(ρ0 ∪ (σ0 ∪ σ′
0))であるので，帰納法の仮定 (1)より NecE(ρ0, t, σ) =

check(DisE(ρ0, t, σ ∪ σ′)) = ttを得る．

以上，4 つの補題を証明した．最後に本定理を証明する．S は E -充足可能であり，
SatE(S) は停止するとする．すなわち，D |= S かつ env(D) = E のような D が存

在する．よって，命題 7.5.1より，ある (u, S0) ∈ ρ0 で S 7→ S0 のような E -閉遷移付
配列 (ρ0, t)が存在する．ここで，uinit = {(ψ; 0) : ψ ∈ pn(E)}，σinit = {(uinit, S)}，
σ0init = {(uinit, S0)} とおくと，S 7→ S0 であるので，σinit 7→→ σ0init を得る．また，

SatE(S)の定義より，SatE(S) = DisE(∅, ∅, σinit)である．ここで，h(uinit) = uとなる

ようにリナンバリング関数 hをおくと，h(σ0init) = {(h(uinit), S0)} = {(u, S0)} ⊆ ρ0で

ある．すなわち，σinit 7→→ σ0init, h(∅) ⊆ ρ0, h(σ0init) ⊆ ρ0, h(∅) ⊆ t, int(∅) ⊆ int(σ0init)

であるので，上記の補題 (1)より，check(DisE(∅, ∅, σinit)) = ttを得る．

定理 7.5.4 もし SatE(S)が停止し，かつ SatE(S) = (tt, ρ0, t)ならば，(ρ0, t)は E -閉
遷移付配列であり，S 7→ S0となる (u, S0) ∈ ρ0が存在する．

証明 E ⊆ Act，ρ0, σ, σ0 ∈ Arypn(E)，t ∈ TrnΨ とする．まず，E-閉遷移付配列の定義
を次のように拡張する：遷移付配列 (ρ0, t)が (E, σ, σ0)-閉遷移付配列であるとは，各

(u, S0) ∈ ρ0について，次の 2条件 (i), (ii)が成り立つことである．

(i′) もし S0
αΨ−→〈〉 S

′ならば，ある v ∈ PntΨについて，αΨ ∈ E，
(∀ψ ∈ Ψ. (u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ t)であり，下記の (c1)または (c2)が成り立つ．

(ii′) もし S0
αΨ−→[] S

′，v ∈ PntΨ，αΨ ∈ E，
(∀ψ ∈ Ψ. (u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ t)ならば，下記の (c1)または (c2)が成り立つ．

(c1) (u[v], S
′) ∈ σである．

(c2) ある S ′
0について，S

′ 7→ S′
0かつ (u[v], S ′

0) ∈ ρ0 ∪ σ0である．

また，(ρ0, t)が (E, σ, σ0)-半閉遷移付配列であるとは，各 (u, S0) ∈ ρ0について，上記

の条件 (i)が成り立つことである．この定義より，(E, ∅, ∅)-閉遷移付配列と E-閉遷移付
配列は同じである．このとき，次の 4つの補題を証明する．

(1) もし DisE(ρ0, t, σ)が停止して DisE(ρ0, t, σ) = (tt, ρ′0, t
′)であり，かつ (ρ0, t)が

(E, σ, ∅)-閉遷移付配列ならば，(ρ′0, t′)は E -閉遷移付配列であり，ρ0 ⊆sp ρ
′
0かつ

ある σ0について，σ 7→→ σ0 ⊆sp ρ
′
0である．
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(2) もし RecE(ρ0, t, σ0)が停止してRecE(ρ0, t, σ0) = (tt, ρ
′
0, t

′)であり，かつ (ρ0, t)が

(E, ∅, σ0)-半閉遷移付配列ならば，(ρ′0, t
′)は E-閉遷移付配列であり，ρ0∪σ0 ⊆sp ρ

′
0

である．

(3) もし PosE(ρ0, t, σ0)が停止して PosE(ρ0, t, σ0) = (tt, ρ
′
0, t

′)であり，かつ (ρ0, t)が

(E, ∅, σ0)-半閉遷移付配列ならば，(ρ′0, t
′)は E-閉遷移付配列であり，ρ0∪σ0 ⊆sp ρ

′
0

である．

(4) もし NecE(ρ0, t, σ)が停止して NecE(ρ0, t, σ) = (tt, ρ
′
0, t

′)であり，かつ (ρ0, t)が

(E, σ, ∅)-半閉遷移付配列ならば，(ρ′0, t′)は E -閉遷移付配列であり，ρ0 ⊆sp ρ
′
0で

ある．

ここで，⊆spは配列に含まれる仕様の包含関係であり，次のように定義される．

ρ ⊆sp σ ⇐⇒ {S : ∃u. (u, S) ∈ ρ} ⊆ {S : ∃u. (u, S) ∈ σ}

以下，適用されたサブアルゴリズムの数に関する帰納法により，(1), · · · , (4)を証明する．

(1) DisE(ρ0, t, σ)は停止してDisE(ρ0, t, σ) = (tt, ρ
′
0, t

′)であり，かつ (ρ0, t)が (E, σ,∅)-
閉遷移付配列であるとする．

• σ = ∅の場合：(J1)より (tt, ρ′0, t
′) = (tt, ρ0, t)である．このとき，(ρ0, t)は

E-閉遷移付配列であり，ρ0 = ρ′0 ⊆sp ρ
′
0かつ σ = ∅ 7→→ ∅ ⊆sp ρ

′
0である．

• σ �7→→の場合：(J2)より (tt, ρ′0, t
′) = (ff, ρ0, t)であるが，これは矛盾してい

る．すなわち，σ 7→→である．

• その他の場合 (σ �= ∅かつ σ 7→→)：(J3)より，ある σ0について，(tt, ρ′0, t
′) =

DisE(ρ0, t, σ) = Rec
E(ρ0, t, σ0 − ρ0)かつ σ 7→→ σ0である．以下，(ρ0, t)が

(E, ∅, σ0 − ρ0)-半閉遷移付配列であることを示すため，(u, S0) ∈ ρ0とする．

(i′) S0
αΨ−→〈〉 S

′とする．(ρ0, t)は (E, σ,∅)-閉遷移付配列であるので，ある v ∈
PntΨについて，αΨ ∈ E，かつ全てのψ ∈ Ψについて (u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈
t であり，(u[v], S′) ∈ σ または，ある S′

0 について，S
′ 7→ S ′

0 かつ

(u[v], S ′
0) ∈ ρ0である．

– (u[v], S ′) ∈ σ の場合：σ 7→→ σ0 であるので，ある S′
0 について，

S ′ 7→ S ′
0かつ (u[v], S ′

0) ∈ σ0である．すなわち，(u[v], S′
0) ∈ σ0 ⊆

ρ0 ∪ σ0 = ρ0 ∪ (σ0 − ρ0)を得る．

220



– 上記以外の場合：ある S′
0について，S

′ 7→ S′
0かつ (u[v], S ′

0) ∈ ρ0 ⊆
ρ0 ∪ σ0 = ρ0 ∪ (σ0 − ρ0)である．

よって，(ρ0, t)は (E , ∅, σ0−ρ0)-半閉遷移付配列である．ここで，(tt, ρ′0, t
′) =

RecE(ρ0, t, σ0 − ρ0)であるので，帰納法の仮定 (2)より，(ρ′0, t
′)は E-閉遷

移付配列であり，ρ0 ∪ σ0 = ρ0 ∪ (σ0 − ρ0) ⊆sp ρ
′
0 を得る．さらに，ρ0 ⊆sp

ρ0 ∪ σ0 ⊆sp ρ
′
0である．

(2) RecE(ρ0, t, σ0)が停止してRecE(ρ0, t, σ0) = (tt, ρ
′
0, t

′)であり，(ρ0, t)は (E , ∅, σ0)-

半閉遷移付配列であるとする．RecE(ρ0, t, σ0)の定義より，あるリナンバリング

関数 gで，(tt, ρ′0, t
′) = RecE(ρ0, t, σ0) = Pos

E(g(ρ0), g(t), g(σ0)− g(ρ0))である．

以下，(g(ρ0), g(t))が (E , ∅, g(σ0)− g(ρ0))-半閉遷移付配列であることを示すため，

(u′, S0) ∈ g(ρ0)とする．すなわち，ある uで，g(u) = u′かつ (u, S0) ∈ ρ0である．

(i′) S0
αΨ−→〈〉 S

′ とする．このとき，(ρ0, t) は (E, ∅, σ0)-半閉遷移付配列である

ので，ある v ∈ PntΨ について，αΨ ∈ E，かつ全ての ψ ∈ Ψについて，

(u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ tであり，ある S ′
0について，S

′ 7→ S ′
0かつ (u[v], S ′

0) ∈
ρ0 ∪ σ0 である．すなわち，v′ = g(v)とすると，(u′[v′], S ′

0) = (g(u[v], S
′
0) ∈

g(ρ0 ∪σ0) = g(ρ0)∪ g(σ0) = g(ρ0)∪ (g(σ0)− g(ρ0))を得る．また，各 ψ ∈ Ψ
についても，(u′(ψ), α, ψ, v′(ψ)) = (g(u(ψ)), α, ψ, g(v(ψ))) ∈ g(t)である．

よって，(g(ρ0), g(t))は (E, ∅, g(σ0) − g(ρ0))-半閉遷移付配列である．すなわち，

(tt, ρ′0, t
′) = PosE(g(ρ0), g(t), g(σ0)− g(ρ0))であるので，帰納法の仮定 (3)より，

(ρ′0, t
′)は E -閉遷移付配列であり，g(ρ0) ∪ (g(σ0)− g(ρ0)) ⊆sp ρ

′
0を得る．さらに，

ρ0 ∪ σ0 ⊆sp g(ρ0) ∪ (g(σ0)− g(ρ0)) ⊆sp ρ
′
0である．

(3) PosE(ρ0, t, σ0) が停止して PosE(ρ0, t, σ0) = (tt, ρ′0, t
′) であり，かつ (ρ0, t) が

(E, ∅, σ0)-半閉遷移付配列であるとする．もし (J9)の条件が成り立てば，(tt, ρ′0, t
′) =

(ff, ρ0, t)となり矛盾する．すなわち，(tt, ρ′0, t
′) = PosE(ρ0, t, σ0) = Nec

E(ρ0 ∪
σ0, t ∪ t′′, σ′)である．ここで，t′′と σ′は次のように与えられる．

t′′ = {(u(ψ), α, ψ, v(ψ)) : ∃S ′. ∃Ψ. (u, αΨ, v, S ′) ∈ new, ψ ∈ Ψ}
σ′ = {(u[v], S ′) : ∃αΨ. (u, αΨ, v, S ′) ∈ new},

new = {(u, αΨ, v, S′) : ∃S0. (u, S0) ∈ σ0, S0
αΨ−→〈〉S

′,

v = {(ψ;newid(ρ0 ∪ σ0, u, αΨ, S
′)) : ψ ∈ Ψ} }
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以下，(ρ0∪σ0, t∪t′′)が (E, σ′, ∅)-半閉遷移付配列であることを示すため，(u,S0) ∈
ρ0 ∪ σ0とする．

(i′) S0
αΨ−→〈〉 S

′とする．

• (u, S0) ∈ ρ0の場合：(ρ0, t)が (E, ∅, σ0)-半閉遷移付配列であるので，ある

v ∈ PntΨで，αΨ ∈ Eかつ全てのψ ∈ Ψについて，(u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ t

であり，ある S′
0で，S

′ 7→ S ′
0かつ (u[v], S′

0) ∈ ρ0 ∪ σ0を得る．

• (u, S0) ∈ σ0の場合：(J9)より，S0
αΨ−→〈〉 S

′ であるので，αΨ ∈ E であ
る．v = {(ψ;newid(ρ0 ∪ σ0, u, αΨ, S

′)) : ψ ∈ Ψ} ∈ PntΨ とおくと，

(u, αΨ, v, S ′) ∈ newである．すなわち，(u[v], S ′) ∈ σ′である．また，各

ψ ∈ Ψについて，(u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ t′′を得る．

以上，αΨ ∈ Eかつ v ∈ PntΨかつ各 ψ ∈ Ψで (u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ t∪ t′′であ
り，(u[v], S ′) ∈ σ′，または，あるS ′

0についてS ′ 7→ S ′
0かつ (u[v], S

′
0) ∈ ρ0∪σ0

である．

よって，(ρ0∪σ0, t∪ t′′)は (E, σ′, ∅)-半閉遷移付配列である．すなわち，NecE(ρ0∪
σ0, t ∪ t′′, σ′) = (tt, ρ′0, t

′)であるので，帰納法の仮定 (4)より，(ρ′0, t
′)は E -閉遷

移付配列であり，ρ0 ∪ σ0 ⊆sp ρ
′
0を得る．

(4) NecE(ρ0, t, σ)が停止してNecE(ρ0, t, σ) = (tt, ρ
′
0, t

′)であり，(ρ0, t)が (E, σ,∅)-半
閉遷移付配列であるとする．NecE(ρ0, t, σ)の定義より，ある σ′で，(tt, ρ′0, t

′) =

NecE(ρ0, t, σ) = Dis
E(ρ0, t, σ ∪ σ′)である．ここで，σ′は次のような配列である．

σ′ = {(u[v], S ′) : ∃S0. ∃αΨ ∈ E. (u, S0) ∈ ρ0, S0
αΨ−→[] S

′, v ∈ PntΨ,

(∀ψ ∈ Ψ. (u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ t), (∀S ′
0 ∈ {S ′′

0 : S
′ 7→ S ′′

0}. (u[v], S′
0) /∈ ρ0)}

以下，(ρ0, t)が (E, σ ∪ σ′, ∅)- 閉遷移付配列であることを示すため，(u, S0) ∈ ρ0

とする．

(i′) S0
αΨ−→〈〉 S

′とする．(ρ0, t)は (E, σ, ∅)-半閉遷移付配列であるので，ある v ∈
PntΨで，αΨ ∈ Eかつ各ψ ∈ Ψで，(u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈ tであり，(u[v], S ′) ∈
σ，またはある S′

0で，S
′ 7→ S′

0かつ (u[v], S ′
0) ∈ ρ0である．

(ii′) S0
αΨ−→[] S

′，αΨ ∈ E，v ∈ PntΨ，全ての ψ ∈ Ψについて (u(ψ), α, ψ, v(ψ)) ∈
tであるとする．このとき，S′ 7→ S ′

0のような全ての S ′
0について (u[v], S′

0) /∈
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ρ0ならば，(u[v], S′) ∈ σ′である．すなわち，(u[v], S′) ∈ σ′，または，ある

S ′
0について，S

′ 7→ S ′
0かつ (u[v], S ′

0) ∈ ρ0である．

よって，(ρ0, t)は (E , σ∪σ′, ∅)-閉遷移付配列である．すなわち，DisE(ρ0, t, σ∪σ′) =

(tt, ρ′0, t
′)であるので，帰納法の仮定 (1)より，(ρ′0, t

′)は E-閉遷移付配列であり，
ρ0 ⊆sp ρ

′
0を得る．

以上，4つの補題を証明した．最後に本定理を証明する．SatE(S)は停止してSatE(S) =

(tt, ρ0, t)とする．SatE(S)の定義より，(tt, ρ0, t) = Sat
E(S) = DisE(∅, ∅, σinit)である．

ここで，σinit = {(uinit, S)}かつ uinit = {(ψ; 0) : ψ ∈ pn(E)}である．明らかに，(∅,∅)は
(E, σinit, ∅)-閉遷移付配列である．ここで，上記の補題 (1)より，(ρ0, t)は E-閉遷移付配列
であり，あるσ01について，σinit 7→→ σ01 ⊆sp ρ0を得る．また，σinit = {(uinit, S)} 7→→ σ01

であるので，ある S0 について，S 7→ S0 かつ σ01 = {(uinit, S0)}である．すなわち，
(uinit, S0) ∈ σ01 ⊆sp ρ0である．

命題 7.5.2と定理7.5.4より，アルゴリズムSatE(S)の出力が真 ttであれば，DstE(u) |=
Sを得ることができるので，Sは E-充足可能である．すなわち，定理 7.5.3と定理 7.5.4

は E-充足可能に対する，アルゴリズム SatE の完全性と健全性を示している．ただし，
状態数が有限な仕様 Sに対してさえ，このアルゴリズム SatE(S)の停止性は保証され

ていない．このアルゴリズムの停止性については 7.6節で詳細に述べる．

7.6 充足可能性の決定不能性

7.5節で，仕様の充足可能性を判定するアルゴリズム SatE を与えたが，その停止性

は保証されていなかった．本節では，まずそのアルゴリズムが停止しない例を示す．

例 7.6.1 有限状態仕様 INF を次のように定義する．

INF ≡ SQ ∧ EQ ∧ 〈a{p}〉(〈b{p}〉tt∧ [a{p}]ff),
SQ

def
= [a{p}]〈a{q}〉〈a{q}〉SQ ∧ [b{p}](〈b{q}〉tt∧ [a{q}]ff),

EQ
def
= [a{q}]〈a{p}〉EQ ∧ [b{q}](〈b{p}〉tt∧ [a{p}]ff).

SQの [a{p}]〈a{q}〉〈a{q}〉の部分はプロセス pが aを実行するならば，プロセス qは a

を 2回実行できることを要求している．また，EQの [a{q}]〈a{p}〉はプロセス qが aを

実行するならば，プロセス pは aを実行できることを要求している．
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0 1

の独立性を考慮して、

SQと
0 2

要求される。

により、プロセス
が

(3) 0 2

の独立性を考慮して、

EQと
0 3

要求される。

により、プロセス
が

(4) 0 3

の独立性を考慮して、

SQと
0 4

要求される。

により、プロセス
が

図 7.13: 仕様 INF の要求の一部

ここで重要なことは，プロセス pがアクション aを実行してからプロセス qがアク

ション aaを実行できるならば，pがアクション aを実行する前にも qは aaを実行で

きることである (プロセスの独立性)．すなわち，aの数は繰り返し 2倍化され，アク

ション列 a · · · abの長さは指数関数的に増加する．すなわち，INF は任意の n ≥ 0に

ついて，2n回アクション aを実行した後に bを実行できなければならない．図 7.13は

INFがどのように aを増加させるかを示している．例えば，次の分散システムは INF

を満たす．

SYSAB ≡ AB@p|AB@q
AB ≡∑{a. · · · .a︸ ︷︷ ︸

2n 個

.b.0 : n ≥ 0}

このように，INF は充足可能であるが，それを満たす分散システムの状態数は無限

になる．このような仕様をアルゴリズム SatEに入力した場合，SatEは停止しない．

以下，7.6.1小節で，無制限文法 (0型文法，または成区構造文法とも呼ばれる) [34]を

紹介する．この文法のメンバーシップ問題は決定不能であることが知られている．続

いて，7.6.2小節と 7.6.3小節で，決定不能を証明するために必要な，G仕様と G-分散
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システムを定義する．そして，7.6.4小節で，無制限文法のメンバーシップ問題は SP@

の充足可能性判定問題に変換可能であることを示す．これは，SP@の充足可能性が決

定不能であることを意味している．

7.6.1 アクション列文法

まず，初期アクション γから書換え規則にしたがって (無限に)アクション列を生成

する文法を定義する．

定義 7.6.1 組G = 〈A, γ, ρ〉はアクション列文法である．ここで，A ⊆ ANはアクショ

ンの有限集合，γ ∈ ANは初期アクションと呼ばれるアクション，ρは次のような書換
え規則の有限集合である：

ρ ⊆ (A∗ − {ε})×A∗

ここで，A∗は Aに含まれる 0個以上のアクションを結合して得られる有限アクショ

ン列の集合 (その要素を α̃, β̃, γ̃, · · ·により表す)である．特殊な記号 εは空列を表し，

α̃ε = εα̃ = α̃である．

書換え規則 (α̃, β̃)は，α̃1α̃α̃2の形のアクション列に適用され，新しいアクション列

α̃1β̃α̃2を生成する．アクション列文法 Gにおいて，書換え規則によって繰り返し生成

される全てのアクション列の集合は G-言語と呼ばれ，L(G)と書かれる．これは次の

ように定義される．

定義 7.6.2 G = 〈A, γ, ρ〉をアクション列文法とする．このとき，G-言語 L(G)は次の

ように与えられる：

L(0)(G) = {γ}
L(n+1)(G) = {α̃1β̃α̃2 : ∃α̃. α̃1α̃α̃2 ∈ L(n)(G), (α̃, β̃) ∈ ρ}

L(G) =
⋃
n≥0 L

(n)(G)

例 7.6.2 G = 〈{a, b}, a, {(a, bab), (bba, ε)}〉をアクション列文法とする．第 1, 2ステッ

プでは，書換え規則 (a, bab)だけが適用でき，

L(0)(G) = {a}, L(1)(G) = {bab}, L(2)(G) = {bbabb},
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となる．第 3ステップでは，両方の書換え規則 (a, bab), (bba, ε)が適用でき，次のよう

になる：L(3)(G) = {bbbabbb, bb}.

定義 7.6.2にみられるように，書換え規則に対して制限がないので，アクション列文

法は無制限文法 [34]である．また，無制限文法のメンバーシップ問題は決定不能であ

ることが知られている．すなわち，アクション列文法Gとアクション列 α̃が与えられ

たとき，α̃ ∈ L(G)か α̃ /∈ L(G)を判定する停止性が保証されたアルゴリズムはない．

無制限文法では，ある書換え規則 (ex. (a, bab))はアクション列を長くし，ある書換え

規則 (ex. (bba, ε))はアクション列を短くすることができるため，例えば長さが 10の

アクション列を生成するためにさえ，何回書換え規則を適用すればよいか決められず，

メンバーシップ問題は決定不能になる．

7.6.2 G-仕様

本小節では，アクション列文法 Gによって生成される全てのアクション列を実行す

ることを分散システムに要求する仕様を定義する．この仕様を G-仕様と呼ぶ．

定義 7.6.3 p, q ∈ PN，G = 〈A, γ, ρ〉はアクション列文法とする．有限状態をもつ仕
様 GR(G)は Gから次のように定義される．

GR(G) ≡ RW(G) ∧ EQ(q,p)
(G) ∧ 〈γ{p}〉〈end{p}〉tt

RW(G)
def
=

∧{[α̃{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)
(G) : (α̃, β̃) ∈ ρ}

∧∧{[α{p}]〈α{q}〉RW(G) : α ∈ Aend}

EQ
(ψ,ϕ)
(G)

def
=

∧{[α{ψ}]〈α{ϕ}〉EQ(ψ,ϕ)
(G) : α ∈ Aend}

ここで，Aend = A ∪ {end}，endは end /∈ Aのような特殊なアクションであり，仕様
〈α̃{ψ}〉∗Sと [α̃{ψ}]∗Sは次のように定義される略記法である :

〈α̃{ψ}〉∗S ≡



S (α̃ = ε)

〈β{ψ}〉〈α̃′{ψ}〉∗S (α̃ = βα̃′)

[α̃{ψ}]∗S ≡



S (α̃ = ε)

[β{ψ}][α̃′{ψ}]∗S (α̃ = βα̃′)
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まず，GR(G) を理解するために，GR(G) の形が例 7.6.1の仕様 INF に似ていること

に注目することは有効である．仕様 RW(G) の [α̃{p}]∗〈β̃{q}〉∗ の部分は，書換え規則
(α̃, β̃) ∈ ρにしたがってプロセス pがアクション列 α̃を実行するならば，プロセス qは

アクション列 β̃ を実行できることを要求し，[α{p}]〈α{q}〉RW(G)と EQ
(p,q)
(G) の部分は，

その書換えの前後では qは pと同じアクション列を実行できることを要求している．ま

た，EQ(q,p)
(G) により，pは qと同じアクション列を実行できることも要求されている．

以下，しばしば次の連続したラベル付遷移の記述を利用する．

P
α̃·−→ P ′ ⇐⇒ ∃Pi. P α1·−→ P1

α2·−→ · · · αn·−→ P ′

D
α̃{ψ}−→ D ⇐⇒ ∃Di. D

α1{ψ}−→ D1
α2{ψ}·−→ · · · αn{ψ}−→ D′

ここで，α̃ = α1 · · ·αnである．次の命題は GR(G)が文法Gによって生成される全ての

アクション列を実行することを要求することを示している．

命題 7.6.1 Gをアクション列文法とする．このとき，もし (P@p|Q@q) |= GR(G)かつ

α̃ ∈ L(G)ならば，ある P ′について，P α̃·−→end·−→ P ′である．

証明 G = 〈A, γ, ρ〉かつ (P@p|Q@q) |= GR(G)かつ α̃ ∈ L(n′)(G)とし，n′に関する帰納

法を用いて証明する．n′ = 0の場合は，α̃ = γである．また，GR(G)
γ{p}−→〈〉 〈end{p}〉tt

かつ (P@p|Q@q) |= GR(G)であるので，ある P ′について，P
γ·−→end·−→ P ′を得る．

n′ = n + 1 (n ≥ 0)とする．このとき，α̃ ∈ L(n+1)(G)であるので，ある α̃1β̃2α̃3と

α̃2について，α̃ = α̃1β̃2α̃3かつ α̃1α̃2α̃3 ∈ L(n)(G)かつ (α̃2, β̃2) ∈ ρである．すなわち，

帰納法の仮定より，ある P1, P2, P
′について，P α̃1·−→ P1

α̃2·−→ P2
α̃3·−→end·−→ P ′を得る．図

7.14に本証明で使われるアクション列の関係を示す．

まず，P α̃1·−→ P1の遷移の長さに関する帰納法を用いて，あるQ1について，Q
α̃1·−→ Q1

かつ (P1@p|Q1@q) |= RW(G)を示す．長さ 0の場合P
ε·−→ P1は，P ≡ P1より明らかで

ある．α̃1 = α̃′
1α

′とする．すなわち，ある P ′
1について，P

α̃′
1·−→ P ′

1
α′·−→ P1である．長さ

に関する帰納法の仮定から，ある Q′
1について Q

α̃′
1·−→ Q′

1かつ (P ′
1@p|Q′

1@q) |= RW(G)

を得る．また，NameとCom1より，(P ′
1@p|Q′

1@q)
α′{p}−→ (P1@p|Q′

1@q)を導く．ここで，

α′ ∈ Aより，RW(G)
α′{p}−→[] 〈α′{q}〉RW(G)であるので，(P1@p|Q′

1@q) |= 〈α′{q}〉RW(G)

を得る．すなわち，あるD1について，(P1@p|Q′
1@q)

α′{q}−→ D1かつD1 |= RW(G)を得る．

この遷移はNameと Com2によって導かれるので，あるQ1について，Q′
1

α′·−→ Q1か

つD1 ≡ P1@p|Q1@qを得る．すなわち，Q
α̃′

1·−→ Q′
1

α′·−→ Q1かつ (P1@p|Q1@q) ≡ D1 |=
RW(G)が得られた．
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図 7.14: 命題 7.6.1の証明で使われるアクション列

第 2の遷移 P1
α̃2·−→ P2に対しては，(P1@p|Q1@q) |= RW(G)かつ (α̃2, β̃2) ∈ ρである

ので，[α̃2{p}]∗〈β̃2{q}〉∗EQ(p,q)
(G) が要求される．すなわち，必然要求 [α̃2{p}]∗により，必

ず (P2@p|Q1@q) |= 〈β̃2{q}〉∗EQ(p,q)
(G) である．さらに，可能要求 〈β̃2{q}〉∗EQ(p,q)

(G) は，プ

ロセス qがアクション列 β̃2を実行でき，その後に EQ
(p,q)
(G) を満たすことができること

を要求しているので，ある Q2について，Q1
β̃2·−→ Q2かつ (P2@p|Q2@q) |= EQ

(p,q)
(G) を

得る．

第 3の遷移P2
α̃3·−→end·−→ P ′については，第 1の遷移P

α̃1·−→ P1のときと同様に，遷移の

長さに関する帰納法を用いて，ある Q′について，Q2
α̃3·−→end·−→ Q′かつ (P ′@p|Q′@q) |=

EQ
(p,q)
(G) を得る．

最後に，(P@p|Q@q) |= EQ
(q,p)
(G) であるので，Q

α̃·−→end·−→ Q′の長さに関する帰納法を

適用して，ある P ′′について，P α̃·−→end·−→ P ′′を得る．

7.6.3 G-分散システム

本小節では，実行するアクションの列がアクション列文法 Gによって生成されるア

クション列であるような分散システムを定義する．これを G-分散システムと呼ぶ．
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定義 7.6.4 各アクション列文法 Gについて，G-分散システム Ds(G) を次のように定

義する．

Ds(G) ≡ Pr(G)@p | Pr(G)@q,

Pr(G) ≡
∑

n≥0Pr(G,n),

Pr(G,0) ≡ γ.end.0,

Pr(G,n+1) ≡Rw(G)(Pr(G,n)),

Rw(G)(P ) ≡
∑{α.Rw(G)(P

′) : P
α·−→ P ′}+∑{β̃.P ′ : P

α̃·−→ P ′, (α̃, β̃) ∈ ρ},

ここで，α̃.P は次のように与えられる略記法である．

α̃.P ≡



P (α̃ = ε)

β.α̃′.P (α̃ = βα̃′)

以下，Ds(G)の性質を示す 2つの命題を与える．まず，次の命題 7.6.2に示すように，

Ds(G)が実行できるアクション列の集合は L(G)である．

命題 7.6.2 Gをアクション列文法とする．このとき，次の関係が成り立つ．

α̃ ∈ L(G) ⇐⇒ ∃D′.Ds(G)
α̃{p}−→end{p}−→ D′

証明 (⇒)の場合：α̃ ∈ L(n′)(G)ならば Pr(G,n′)
α̃·−→end·−→ 0を，n′に関する帰納法を用い

て証明する．n′ = 0ならば，L(0)(G) = {γ}かつ Pr(G,0) ≡ γ.end.0より明らかである．

n′ = n + 1 (n ≥ 0) とする．L(n+1)(G) の定義より，ある α̃1β̃2α̃3 と α̃2 について，

α̃ = α̃1β̃2α̃3かつ (α̃2, β̃2) ∈ ρかつ α̃1α̃2α̃3 ∈ L(n)(G)である．ここで，帰納法の仮定よ

り，Pr(G,n)
α̃1−→ α̃2−→ α̃3−→ end−→ 0を得る．すなわち，Pr(G,n+1) ≡ Rw(G)(Pr(G,n))の定義と

(α̃2, β̃2) ∈ ρより，Pr(G,n+1)
α̃1−→ β̃2−→ α̃3−→ end−→ 0のような遷移が可能である．

(⇐)の場合：Pr(G,n′) α̃·−→end·−→ 0ならば α̃ ∈ ⋃
i≤n′ L(i)(G)を，n′に関する帰納法を用

いて証明する．n′ = 0ならば，上記の (⇒)の場合と同様に明らかである．

n′ = n + 1 (n ≥ 0) とする．Pr(G,n+1) ≡ Rw(G)(Pr(G,n))
α̃−→ end−→ 0 であるので，

Pr(G,n)
α̃−→ end−→ 0か，またはある α̃1β̃2α̃3と α̃2について，α̃ = α̃1β̃2α̃3かつ (α̃2, β̃2) ∈ ρ

かつ Pr(G,n)
α̃1−→ α̃2−→ α̃3−→ end−→ 0を得る．Pr(G,n)

α̃−→ end−→ 0の場合は，帰納法の仮定より
α̃ ∈ ⋃

i≤n L
(i)(G) ⊆ ⋃

i≤n+1 L
(i)(G)である．一方，α̃ = α̃1β̃2α̃3かつ (α̃2, β̃2) ∈ ρかつ

Pr(G,n)
α̃1−→ α̃2−→ α̃3−→ end−→ 0の場合は，帰納法の仮定より，α̃1α̃2α̃3 ∈

⋃
i≤n L

(i)(G)を得る．

すなわち，(α̃2, β̃2) ∈ ρであるので，α̃1β̃2α̃3 ∈
⋃
i≤n+1 L

(i)(G)が得られる．
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また，G-分散システムと G-仕様の間に充足関係が成り立つ．

命題 7.6.3 Gをアクション列文法とする．このとき，次の関係が成り立つ．

Ds(G) |= GR(G)

証明 G = 〈A, γ, ρ〉とする．次の集合Rが充足部分集合であることを証明する．

R= {(Ds(G), GR(G))} (1)

∪{(end.0@p|Q@q, 〈end{p}〉tt), (P@p|Q@q, tt) : P,Q ∈ Pr} (2)

∪{(P ′@p|Q@q, [α̃′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)
(G) ) :

∃P.Rw(G)(P ) ⊆+ Q,P
α̃·−→ P ′, (α̃α̃′, β̃) ∈ ρ} (3)

∪{(P ′@p|Q@q, 〈α̃{q}〉∗RW(G)) : ∃P.Rw(G)(P ) ⊆+ Q, P
α̃·−→ P ′} (4)

∪{(P ′@p|Q@q, 〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)
(G) ) : ∃P. P ⊆+ Q,P

β̃·−→ P ′} (5)

∪{(P@p|P ′@q, 〈α̃{p}〉∗EQ(q,p)
(G) ) : P

α̃·−→ P ′} (6)

ここで，P ⊆+ QはプロセスQが選択プロセスとして P をもつことを表す．すなわち，

Q ≡ · · ·+P + · · ·である．(D, S) ∈ Rとする．このとき，上記の各場合 (1), · · · , (6)に
ついて，定義 7.4.4の条件 (i), (ii)が成り立つことを以下に示す．

(1) (D,S) = (Ds(G), GR(G))の場合：まず，GR(G) 7→ GR(G)である．

(i) GR(G)
αΨ−→〈〉 S

′とする．GR(G)の定義より，αΨ = γ{p}かつ S ′ ≡ 〈end{p}〉tt
である．ここで，Pr(G,0)

γ·−→end.0より，Ds(G)
γ{p}−→D′ ≡ end.0@p|Pr(G)@qを導

ける．すなわち，(D′, S′) ≡ (end.0@p|Pr(G)@q, 〈end{p}〉tt) ∈ R(2)である．

(ii) GR(G)
αΨ−→[] S

′かつ Ds(G)
αΨ−→ D′とする．GR(G)の定義より，次の 3つの場

合が考えられる．

• ある α̃′, β̃について，Ψ = {p}, S′ ≡ [α̃′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)
(G) , (αα̃

′, β̃) ∈ ρの

場合：すなわち，Ds(G)
α{p}−→ D′であるので，あるP ′について，Pr(G)

α·−→ P ′

かつD′ ≡ P ′@p|Pr(G)@qである．さらに，Pr(G)の定義より，ある nについ

て，Pr(G,n)
α·−→ P ′かつRw(G)(Pr(G,n)) ≡ Pr(G,n+1) ⊆+ Pr(G)である．よっ

て，(D′, S ′) ≡ (P ′@p|Pr(G)@q, [α̃
′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)

(G) ) ∈ R(3)である．

• Ψ = {p}, S ′ ≡ 〈α{q}〉RW(G), α ∈ Aendの場合：上記の場合と同様に，ある

P ′について，Pr(G)
α·−→ P ′かつD′ ≡ P ′@p|Pr(G)@qであり，さらに，ある

nについて，Pr(G,n)
α·−→ P ′かつ Rw(G)(Pr(G,n)) ⊆+ Pr(G)を得る．すわな

ち，(D′, S ′) ≡ (P ′@p|Pr(G)@q, 〈α{q}〉RW(G)) ∈ R(4)である．
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• Ψ = {q}, S′ ≡ 〈α{p}〉EQ(q,p)
(G) , α ∈ Aend の場合：上記の場合と同様に，あ

る P ′について，Pr(G)
α·−→ P ′かつ D′ ≡ Pr(G)@p|P ′@qである．すなわち，

(D′, S′) ≡ (Pr(G)@p|P ′@q, 〈α{p}〉EQ(q,p)
(G) ) ∈ R(6)である．

(2) ある P,Qについて，(D,S) = (end.0@p|Q@q, 〈end{p}〉tt)または (P@p|Q@q, tt)
の場合：S ≡ ttの場合は明らかである．(D,S) = (end.0@p|Q@q, 〈end{p}〉tt)
とする．〈end{p}〉tt 7→ 〈end{p}〉ttであり，〈end{p}〉tt の要求遷移は可能遷移
〈end{p}〉tt end{p}−→〈〉 ttのみである．ここで，end.0 end·−→ 0より，end.0@p|Q@q end{p}−→
D′ ≡ 0@p|Q@qかつ (D′, tt) ≡ (0@p|Q@q, tt) ∈ R(2)を得る．

(3) ある P,P ′, Q, α, α̃′, β̃ について，(D,S) = (P ′@p|Q@q, [α̃′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)
(G) ),

Rw(G)(P ) ⊆+ Q, P
α̃·−→ P ′, (α̃α̃′, β̃) ∈ ρの場合：α̃′が空列の場合とそうでない

場合に分けて示す．

• α̃′ = εの場合：P α̃·−→ P ′, (α̃α̃′, β̃) ∈ ρ, α̃′ = εであるので，Rw(G)(P )の定

義より，β̃.P ′ ⊆+ Rw(G)(P ) ⊆+ Qを得る．さらに，β̃.P ′ β̃·−→ P ′である．す

なわち，(D,S) = (P ′@p|Q@q, 〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)
(G) ), β̃.P

′ ⊆+ Q, β̃.P ′ β̃·−→ P ′で

あり，これは (5)の場合に同じである．この場合の証明は後の (5)で示す．

• ある α1α̃
′′について，α̃′ = α1α̃

′′の場合：S 7→ [α1α̃
′′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)

(G) で

ある．明らかに [α1α̃
′′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)

(G) は可能要求をもたない．

(ii) [α1α̃
′′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)

(G)

α′
1Ψ−→[] S

′ かつ D
α′

1Ψ−→ D′ とする．Nec より，

α1 = α′
1, Ψ = {p}, S ′ ≡ [α̃′′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)

(G) である．すなわち，D
α1{p}−→

D′ であるので，ある P ′′ について，P ′ α1·−→ P ′′ かつ D′ ≡ P ′′@p|Q@q を
得る．さらに，P α̃α1·−→ P ′′, Rw(G)(P ) ⊆+ Q, (α̃α1α̃

′′, β̃′) ∈ ρであるので，

(D′, S′) ≡ (P ′′@p|Q@q, [α̃′′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)
(G) ) ∈ R(3)である．

(4) ある P,P ′, Q, α̃ について，(D,S) = (P ′@p|Q@q, 〈α̃{q}〉∗RW(G)), P
α̃·−→ P ′,

Rw(G)(P ) ⊆+ Qの場合：α̃が空列の場合とそうでない場合に分けて示す．

• α̃ = εの場合：RW(G)の定義より，S ≡ RW(G) 7→ S0のような S0が唯一存

在し，S0は可能要求をもたない．

(ii) S0
α′Ψ−→[] S

′ かつ D
α′Ψ−→ D′ とする．RW(G) の定義より，この要求遷移

S0
α′Ψ−→[] S

′について，次の 2つの場合が考えられる．
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– ある α̃′′, β̃について，Ψ = {p}, S ′ ≡ [α̃′′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)
(G) , (α

′α̃′′, β̃) ∈
ρ の場合：すなわち，D ≡ P ′@p|Q@q α′{p}−→ D′ であるので，ある P ′′

について，P ′ α′·−→ P ′′ かつ D′ ≡ P ′′@p|Q@q である．よって，P ≡
P ′ α′·−→ P ′′, Rw(G)(P ) ⊆+ Q, (α′α̃′′, β̃) ∈ ρ であるので，(D′, S′) ≡
(P ′′@p|Q@q, [α̃′′{p}]∗〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)

(G) ) ∈ R(3)である．

– Ψ = {p}, S ′ ≡ 〈α′{q}〉RW(G), α
′ ∈ Aend の場合：上記の場合と同

様に，ある P ′′ について，P ′ α′·−→ P ′′ かつ D′ ≡ P ′′@p|Q@q である．
よって，P ≡ P ′ α′·−→ P ′′, Rw(G)(P ) ⊆+ Q であるので，(D′, S′) ≡
(P ′′@p|Q@q, 〈α′{q}〉RW(G)) ∈ R(4)である．

• ある α1α̃
′について，α̃ = α1α̃

′の場合：S 7→ 〈α1α̃
′{q}〉∗RW(G)である．

(i) 〈α1α̃
′{q}〉∗RW(G)

α′′Ψ−→〈〉 S
′ とする．Posより，α′′ = α1, Ψ = {q}, S′ ≡

〈α̃′{q}〉∗RW(G)である．ここで，P
α̃·−→ P ′より，ある P1について，P

α1·−→
P1

α̃′·−→ P ′である．さらに，Rw(G)(P )の定義より，Rw(G)(P )
α1·−→ Rw(G)(P1)

を導ける．よって，Rw(G)(P ) ⊆+ Qであるので，D ≡ P ′@p|Q@q α1{q}−→ D′ ≡
P ′@p|Rw(G)(P1)@q を得る．すなわち，P1

α̃′·−→ P ′ であるので，(D′, S ′) ≡
(P ′@p|Rw(G)(P1)@q, 〈α̃′{q}〉∗RW(G)) ∈ R(4)である．

(5) あるP,P ′, Q, β̃について，(D,S) = (P ′@p|Q@q, 〈β̃{q}〉∗EQ(p,q)
(G) ), P ⊆+ Q, P

β̃·−→
P ′の場合：β̃が空列の場合とそうでない場合に分けて示す．

• β̃ = εの場合：S ≡ EQ
(p,q)
(G) 7→ ∧{[α′′{p}]〈α′′{q}〉EQ(p,q)

(G) : α′′ ∈ Aend}であ
る．S0 ≡

∧{[α′′{p}]〈α′′{q}〉EQ(p,q)
(G) : α

′′ ∈ Aend}とおく．また，P ε·−→ P ′で

あるので，P ≡ P ′である．

(ii) S0
α′′Ψ−→[] S

′ かつ D
α′′Ψ−→ D′ とする．S0 の定義より，Ψ = {p} かつ

S ′ ≡ 〈α′′{q}〉EQ(p,q)
(G) である．すなわち，D

α′′{p}−→ D′であるので，ある P ′′に

ついて，P ′ α′′·−→ P ′′かつD′ ≡ P ′′@p|Q@qを導ける．さらに，P ≡ P ′ α′′·−→ P ′′

かつ P ⊆+ Qであるので，(D′, S′) ≡ (P ′′@p|Q@q, 〈α′′{q}〉EQ(p,q)
(G) ) ∈ R(5)

である．

• ある β1β̃
′について，β̃ = β1β̃

′の場合：S 7→ 〈β1β̃
′{q}〉∗EQ(p,q)

(G) である．

(i) 〈β1β̃
′{q}〉∗EQ(p,q)

(G)

β′′Ψ−→〈〉 S
′ とする．Posより，β′′ = β1, Ψ = {q}, S′ ≡

〈β̃ ′{q}〉∗EQ(p,q)
(G) である．ここで，P

β̃·−→ P ′より，ある P1について，P
β1·−→
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P1
β̃′·−→ P ′ である．さらに，P ⊆+ Q であるので，Q

β1·−→ P1 を得る．こ

の遷移から，D ≡ P ′@p|Q@q β1{q}−→ D′ ≡ P ′@p|P1@q を導ける．すなわち，

P1
β̃′·−→ P ′ であるので，(D′, S′) ≡ (P ′@p|P1@q, 〈β̃′{q}〉∗EQ(p,q)

(G) ) ∈ R(5) で

ある．

(6) 上記の (5)の場合に対称に証明できる．

7.6.4 決定不能性

まず，G-仕様と G-分散システムを用いて，アクション列文法のメンバーシップ問題

が SP@の有限状態仕様の充足可能性の判定によって解けることを示す．

定理 7.6.4 Gをアクション列文法とする．このとき，次の関係が成り立つ．

(GR(G) ∧ [α̃{p}]∗[end{p}]ff)が充足可能 ⇐⇒ α̃ /∈ L(G)

証明 (⇒)の場合：仮定より，D |= (GR(G) ∧ [α̃{p}]∗[end{p}]ff)となるDが存在する．

この仕様は，必ずプロセス pと qに対して可能要求をもち，それ以外のプロセスに対

しては何も要求しないので，一般性を失うこと無くDは P@p|Q@qの形をもつと仮定
できる．今，α̃ ∈ L(G)を仮定する．命題 7.6.1より，ある P ′について，P α̃·−→end·−→ P ′

である．すなわち，Nameと Comにより，ある D′ ついて，D
α̃{p}−→end{p}·−→ D′ を導け

る．しかし，これはD |= [α̃{p}]∗[end{p}]ffであることに矛盾する．よって，α̃ /∈ L(G)
である．

(⇐)の場合：対偶を示すため，(GR(G) ∧ [α̃{p}]∗[end{p}]ff)は充足不能であると仮定す
る．命題 7.6.3より，Ds(G) |= GR(G)であるので，もし Ds(G) |= [α̃{p}]∗[end{p}]ffなら
ば，Ds(G) |= (GR(G) ∧ [α̃{p}]∗[end{p}]ff)となり，この仕様が充足不能であるという仮
定に矛盾する．すなわち，Ds(G) �|= [α̃{p}]∗[end{p}]ffである．これは，ある D′ につ

いて，Ds(G)
α̃{p}−→end{p}·−→ D′を意味している．すなわち，命題 7.6.2より，α̃ ∈ L(G)を得

る．

ここで，無制限文法のメンバーシップ問題は決定不能であることと，アクション列

文法は無制限文法であることから，次の結論を得る．
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系 7.6.5 真の並行プロセス代数DS@のためのプロセス論理 SP@における充足可能性

は決定不能である．

すなわち，SP@の仕様の充足可能性を判定する停止性の保証されたアルゴリズムは

存在しない．この結果は ((GR(G) ∧ [α̃{p}]∗[end{p}]ff)のように)仕様が有限状態をも
ち，離接演算子をもたず，通信に対する要求がない場合でも成り立つ．

7.7 関連研究

Langerakはプロセス代数 LOTOSを用いて，仕様 (LOTOSの逐次的記述)を並行シ

ステム (LOTOSの並行的記述)に振舞いを変えずに変換する方法を提案した [31]．し

かし，仕様とシステムの関係に ‘等価性’が使われているため，システムの振舞いは仕

様に完全に記述されている必要があり，この方法では柔軟な仕様を表現できない．

また，プロセス論理 (µ計算)や命題時相論理 (PTL)で記述された柔軟な仕様からシ

ステムを合成する方法も提案されている [29, 36]．しかし，µ計算や PTLでは並行性

を明記できないため，合成されるシステムは逐次的である．これらの方法 [29, 36]に

よって合成された逐次システムを上記の Langerakの方法 [31]を用いて並行システムに

変換することも考えられるが、[31]の方法では任意のプロセス間で常に通信可能であ

ることが仮定されているため、時間的空間的な制約によって通信できない状態をもつ

ような要求に対しては適用できない。SP@では真の並行性によって並行システムに対

する要求を記述でき，かつ通信の許可や禁止を要求することもできる．プロセス論理

的な仕様から通信の禁止を考慮して並行システムを合成する場合，本章で議論してき

た充足可能性の決定不能性を無視することはできない．

アクションの位置や因果関係を考慮して，真の並行性を表現できる多くのプロセス

代数が提案されている．[7, 6, 13, 14, 30, 42]．しかし，そのためのプロセス論理の充足

可能性は議論されていなかった．

興味深い関連研究として [35]がある．ここでは，分散システムのための時相論理とし

て Step-TLが提案され，その充足可能性が研究されている．例えば，〈a, b〉ttはアクショ
ン aと bが並行に実行されることを要求しており，逐次的な要求 〈a〉〈b〉tt∧〈b〉〈a〉ttとは
明確に区別されている．この並行性の概念は並行ステップと呼ばれる．SP@では，並行

的な要求 〈a{p}〉〈b{q}〉ttと逐次的な要求 〈a{p}〉〈b{p}〉ttは，プロセス名によって明確に
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区別されている．このように，並行ステップと真の並行性は似てはいるが，正確には違

うものである．並行ステップでは，並行性は各様相演算子のなかで閉じている．例えば，

仕様 〈a, b〉〈c〉tt∧ [c]ffでは，必然要求 [c]ffが可能要求 〈c〉に分配されることはなく，こ
の仕様は充足可能である．一方，真の並行性では，仕様 〈a{p}〉〈b{q}〉〈c{r}〉tt∧ [c{r}]ff
では，必然要求 [c{r}]ffが 〈a{p}〉〈b{q}〉を越えて可能要求 〈c{r}〉に分配されるため，
この仕様は充足不能である．実際に，Step-TLの充足可能性は決定可能であることが

示されている [35](Theorem 2.8)．文献 [35]にもいくつかの決定不能な特性が示されて

いるが，それらはいくつかの条件 (例：決定的なシステムが存在するか)によって導か

れるものであり，SP@の決定不能性とは異なる．

7.8 おわりに

本章では，分散システムを記述するための真の並行プロセス代数DS@とその仕様を

記述するためのプロセス論理 SP@を定義し，仕様の充足可能性を判定するアルゴリズ

ム SatE を与えた．また，充足可能であれば，それを満たす分散システムを合成する方

法も与えた．アルゴリズム SatE の停止性は保証されていないが，一般的な多くの仕様

に対して停止すると考えている．

7.6節ではアルゴリズム SatEが停止しない例を示し，さらに SP@の仕様の充足可能

性は決定不能であることを証明した．すなわち，SP@の仕様の充足可能を判定する停

止性が保証されたアルゴリズムは存在しない．この結果は仕様が有限状態をもち，離

接演算子をもたず，通信に対する要求がない場合でも成り立つ．DS@は非常に簡単な

真の並行プロセス代数であり，ここで得られた結果は他の多くの真の並行プロセス代

数に対しても成り立つ．
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第 8章

総括

本論文では，並行システムの設計支援にプロセス代数を利用する方法について述べ

てきた．まず，並行システムの例としてプロダクションルールのプロセス代数による

検証例を示した．次に可算ブロードキャスト通信や減衰通信をもつ並行システムに適

したプロセス代数を提案し，振舞いの等価性を定義して，その公理系等，検証に必要

な性質を明らかにした．そして，複数の柔軟な仕様から詳細な仕様を合成する方法や，

分散システムを合成する方法を与えた．本研究の成果は次のようにまとめられる．

1. 形式的手法によって信頼性の高いシステムを構築することができるが，その記述

のしにくさから，広く利用されるには至っていない．3章で提案した CCSPRはプ

ロダクションルールの記述し易さを高めたプロセス代数である．このように各シ

ステムに適した枠組を与えることは，システム設計に形式的手法を普及させるた

めの方法の一つである．また，CCSPRには展開規則が用意されており，CCSPR

の記述を従来のプロセス代数 CCSの記述に展開することによって，従来の検証

系を利用することができる．

2. 拡張性の高いシステムを構築するために，可算ブロードキャストを利用できるソ

フトウェアバスとして VIABUSが実装されている．4章では，VIABUS上に構築

されたシステムを記述し，その振舞いを検証するために適したプロセス代数とし

て CCBを提案した．そして，従来の等価性では，可算ブロードキャストをもつ

システムの振舞いの等価性を適切に表現できないことを指摘し，CCBに最も適

した等価性として監視合同を定義した．さらに，監視合同がどのような等価性で

あるかを明らかにするために，その健全で完全な公理系を与えた．

237



3. MBoneのように送信者がメッセージの受信範囲を指定できる通信方式がある．5

章では，このような通信方式を表現できるプロセス代数として CCSGを提案し

た．CCSGでは，各メッセージにその重要度を示す値としてグレイドが付加され

ており，このグレイドが距離とともに減衰することによって，そのメッセージの

受信範囲を制御することができる．そして，遠くの重要でないメッセージを無視

した近似的な解析ができるように，観測レベル rを指定できるレベル 〈r〉等価を
定義した．さらに，レベル 〈r〉等価がどのような等価性であるかを明らかにする
ために，その健全で完全な公理系を与えた．

4. 設計の初期段階で完全な仕様を記述することは容易ではない．そこで，並行動作

に対する柔軟 (不完全)な仕様を記述できるように，プロセス代数に論理演算子

を導入することが研究されている．6章では特に不動点に着目し，複数の異なる

解が存在する振舞いの等式が与えられたとき，その最小の解 (最小不動点)と最

大の解 (最大不動点)を得る方法を示した．最小不動点によって，いつかは実行

される特性を記述することができる．さらに，仕様の充足可能性の判定方法と，

逐次プロセスの合成方法を与えた．一方，並行合成演算子と離接演算子が混在す

る場合は重要な特性が成り立たなくなる問題も指摘した．

5. 並行動作するプロセスを含む分散システムの振舞いは複雑であり，その設計支援

が期待されている．7章では，分散システムを記述するために真の並行プロセス

代数DS@，その柔軟な仕様を記述するためにプロセス論理 SP@を定義して，停

止性は保証されていないが，仕様の充足可能性を判定するアルゴリズム Satを与

えた．さらに，充足可能な仕様から分散システムを合成する方法も示した．SP@

では，並行合成演算子の代わりに真の並行性を考慮して並行動作に対する柔軟な

仕様を記述するため，6章の最後に述べた問題が生じない．一方，プロセス論理

SP@の仕様の充足可能性は決定不能であることを証明した．すなわち，その充

足可能性を判定する停止性の保証されたアルゴリズムは存在しない．この結果は

仕様が有限状態をもち，離接演算子をもたず，通信に対する要求がない場合でも

成り立つ．DS@は非常に簡単な真の並行プロセス代数であり，この成果は他の

多くの真の並行プロセス代数に対しても成り立つ．

本論文の重要な成果として，プロセス論理 SP@の仕様の充足可能性は決定不能であ

ることを証明したことがあげられる．すなわち，SP@で記述された全ての仕様の充足
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仕様

充足可能性の決定可能性判定

決定可能

充足可能性判定

入力

充足可能

分散システム合成

出力

決定不能

充足不能

分散システム

図 8.1: 分散システム合成の手続き

可能性を判定することはできない (判定できる仕様と判定できない仕様がある)．そこ

で，SP@で記述された仕様が与えられたとき，その仕様の充足可能性が決定可能か決

定不能かを判定する方法が重要となる．この方法が確立されれば，図 8.1に示すように，

事前に充足可能性が決定不能な仕様を排除することによって，仕様から分散システム

を確実に合成できるようになる．

今回，仕様の充足可能性の決定不能性の証明に無制限文法のメンバーシップ問題の

決定不能性を用いたが，逆に仕様の充足可能性判定の停止問題を項書換え系の停止問

題に置き換えることができると考えている．項書換え系の停止問題については様々な

性質が明らかにされており，SP@の仕様の充足可能性の決定性にそれらを利用できる

と期待している．
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