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分解証明法を利用したリアクティブシステム
仕様の強充足可能性判定器の提案

中村 風太†1,a) 吉浦 紀晃†1,b)

概要：時間論理により記述されたリアクティブシステム仕様の満たすべき性質の一つに強充足可能性があ
る．システム利用者からのいかなる要求列についても，それに対し仕様を満たすようなシステムのある応
答列が存在するという性質である．仕様が強充足可能性を満たしているかを判定するためにモデルを利用
した判定法が存在するが，二重指数の計算コストがかかり大きな仕様の判定に対してあまり有効ではない．
そこで本論文では，モデルを利用しない判定法として，様相論理に対する分解証明法を利用した仕様の強
充足可能性判定器の提案を行う．提案法の判定手続きを与え，提案法における健全性及び完全性を示す．

1. はじめに

システム設計段階での解析は，ソフトウェア開発全体を

通じてのコスト低減という観点からは，プログラムの検証

よりも重要であると言われている [1], [2]．一方モデル検査

技法は，ソースコードをモデル化し，その性質を検証する

ことに用いられているが，仕様の段階でシステムが予期し

ない状態に対して対処可能かどうかを検証することはでき

ない．

日常生活には多種多様なリアクティブシステムが浸透し

ている [3], [4]．リアクティブシステムとは，システム利用

者の様々な要求に対して適切なタイミングで応答をするシ

ステムである．例として，エレベータや飛行機の制御シス

テム等が挙げられる．

現在リアクティブシステムの開発現場では，システム仕

様を自然言語等で記述している．自然言語で仕様を記述し

た場合，仕様に曖昧さが生じる，人の手で記述されること

で仕様自体に矛盾が生じる，といった問題が起こり，その

ような仕様からシステムを構成すると整合性のないシステ

ムが作られてしまう可能性がある．飛行機の制御システム

等の高い安全性が求められるシステムの場合，仕様に問題

があると人命を含め多大な被害が生じてしまう．

そこで時間や空間，状態の概念を自然に表現可能な時間

論理や様相論理を用いて仕様を形式的に記述することによ

り，仕様から曖昧さを取り除く，仕様の自動検証を行うこ
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とが可能である．

リアクティブシステム仕様の満たすべき性質の一つに強

充足可能性がある [5]．システム利用者からのいかなる要

求列に対しても，仕様を満たすようなシステムの応答列が

存在するという性質である．仕様がこの性質を満たしてい

るかを判定するために，オートマトンなどのモデルを利用

した強充足可能性判定法が提案されている [5], [6]．

この判定法は式からオートマトンを構成し決定化を行

う．決定化されたオートマトンにおいて，システム利用者

からの全ての無限要求列に従ったオートマトンの辿り方に

ついて充足可能であるかを走査する．オートマトンの構成

法や決定化法，走査の手続きがすでに示されておりこの判

定法の実装例もあるが，式の長さに対して二重指数という

計算コストが伴うため大きな仕様に対してはあまり有効で

はない [7]．

一方，モデルを利用しない証明系による仕様性質の判定

法が提案されている [8]．推論規則を用いて恒真性等の式

の性質を導出し，その結果から判定を行う．証明系を用い

た判定法は，式の形によっては，導出される全ての式を導

出せずに判定できることがあり，モデルを利用した判定法

よりも高速に判定できることがある．しかし，現在提案さ

れている証明系を用いた判定法は証明戦略が与えられてい

ないため，実装に向かないという欠点がある．

そこで本論文ではモデルを利用しない強充足可能性の判

定法として，様相論理に対する分解証明法を利用した仕様

の強充足可能性判定器の提案を行う．強充足可能性判定に

モデルを利用しないため，式の形によっては導出される式

すべてを走査することなく判定できることがあり，その場

合はモデルを利用する判定法よりも高速に判定できる．ま
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た分解証明法を利用し，様相論理演算子列の統一化手続き，

強充足可能性判定手続きを与えることにより，既存の証明

系を用いた強充足可能性判定法よりも実装が容易となる．

本論文の構成は，次の通りである．まず第 2章で，リア

クティブシステム，リアクティブシステム仕様の記述言語

となる時間論理と様相論理，リアクティブシステム仕様に

おいて重要な性質である実現可能性と強充足可能性につい

て述べる．次に第 3章で，ラベル付き様相演算子，推論規

則及び提案する強充足可能性判定器を示す．第 4章で提案

した強充足可能性判定器の健全性，完全性を示す．第 5章

で提案した強充足可能性判定器について考察し，最後に第

6章で本論文をまとめる．

2. リアクティブシステムと動作仕様

この章では，文献 [5]に基づき，リアクティブシステム

の形式的定義を行う．また，仕様記述に用いられる時相論

理及び様相論理などを定義し，リアクティブシステム動作

仕様の記述方法を述べるとともに，仕様の性質における定

義を行う．

2.1 リアクティブシステム

Aを有限集合とするとき，A上のすべての有限列の集合

(空列を含まない)を A+ で表し，すべての無限列の集合を

Aω で表す．また，それらの和集合 A+ ∪Aω を A†で表す．

A†の要素を，â, b̂で表す．A†の要素は，実際には，A+か

Aω のどちらかの要素であるので，それらを区別する場合

には，A+ の要素ならば āで，Aω の要素ならば ãで表す．

2つの列 â, â′の連接を â · â′で表す．ただし，â ∈ Aω のと

きは â · â′ = âとする．âの長さを |â|と書き， â ∈ A+ な

らば，次のように再帰的に定義する．

• âが Aの要素 1つからなるときには |â| = 1

• b̂を A+，cを Aの要素としたとき，âが b̂ · c ならば，
|â| = |b̂|+ 1

â ∈ Aω ならば |â| = ωとする．âの i番目 (0 ≤ i < |â|)の
要素を â [i]で表す．

定義 2.1 (リアクティブシステム) リアクティブシステ

ムとは，3つ組 RS = ⟨X,Y, r⟩である．ただし，
• X は外部イベントの集合である．外部イベントは，シス

テムに関わる外部環境が生起させるイベントである．

• Y は応答イベントの集合である．応答イベントは，シス

テムが生起するイベントである．

• r : (2X)+ → 2Y は，リアクション関数で，外部イベント

の生起に対してシステムがどのような応答イベントを生

起させるかを決定する．

外部イベントはシステムに関わる外部環境が生起させるイ

ベントであるが，例えば，リアクティブシステムの利用者

などがこの外部環境の 1つであると考えられる．外部イベ

ントはシステムの外部環境が生起させるイベントであるた

め，システム側では外部イベントの操作を行うことはでき

ない．一方，応答イベントは外部イベントに対するシステ

ムの応答である．従ってシステム側は応答イベントを自由

に操作することができる．

定義 2.2 (ふるまい) (2X)† の要素を外部イベント列と

呼び，(2Y )† の要素を応答イベント列と呼ぶ．外部イベン

トと応答イベントをあわせてイベントと呼び，状態の列を

状態と呼ぶ．状態の列，つまり，(2X∪Y )† の要素を，ふる

まいと呼び，特に，(2X∪Y )+の要素を有限のふるまいと呼

ぶ．ふるまい σの i番目の状態を σ [i]で表す．有限のふる

まい σとふるまい δ の連接を σ · δで表す．
外部イベント列 â = a0a1a2 · · · ∈ (2X)† に対するリアク

ティブシステム RS = ⟨X,Y, r⟩のふるまい behaveRS(â) ∈
(2X∪Y )† を以下のように定義する．

behaveRS(â) = (a0 ∪ b0)(a1 ∪ b1)(a2 ∪ b2) · · ·

ただし，すべての bi (0 ≤ i < |â|)は，リアクション関数 r

によって外部イベント列 a0a1 · · · ai から定められる．
すなわち，

bi = r(a0a1 · · · ai)

である．

2.2 動作仕様

動作仕様は，リアクティブシステムの可能なふるまいの

集合を定める．リアクティブシステムは，環境からの要求

イベント生起と，システムの応答イベント生起の順序やタ

イミングが重要である．また，リアクティブシステムの仕

様を記述する際に曖昧さを取り除くことが重要となる．可

能なふるまいを定める手段としては様々なものが考えられ

るが，本研究では，時間論理により仕様を記述するものと

する．但し，用いる時間演算子は 2及び 3とする．

時間論理による仕様記述は次のように行われる．まず，

記述しようとしているシステムのイベント集合 (外部イベ

ント集合と応答イベント集合)を決定する．次に各イベン

トに時間論理の命題変数を割り当てる．それぞれの命題変

数は，対応するイベントが生起するときに真となるよう意

図される．仕様記述者は，これらの命題変数からなる時間

論理式を用いてシステムの可能なふるまいの集合を定める．

2.2.1 線形時間論理

定義 2.3 (線形時間論理式) 論理式を次のように定義

する．

• 原子命題は式である．
• f が式ならば，¬f は式である．
• f1, f2 が式ならば，f1 ∧ f2 は式である．

• f1, f2 が式ならば，f1Uf2 は式である．

略記として，以下を用いる．

• ⊤ ≡ f ∨ ¬f
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• ⊥ ≡ f ∧ ¬f
• f1 ∨ f2 ≡ ¬(¬f1 ∧ ¬f2)
• f1 → f2 ≡ ¬f1 ∨ f2

• f1 ↔ f2 ≡ (f1 → f2) ∨ (f2 → f1)

• f1Uf2 ≡ ¬(¬f1U¬f2)
• 2f ≡ fU ⊥
• 3f ≡ fU⊤
定義 2.4 (意味論) P をイベントの集合とし，Pを P に

対応する命題変数の集合とする．ふるまい σ ∈ (2P )ω の i

番目の状態が，P 上の式 f を満たすことを σ, i |= f で表

し，以下のように再帰的に定義する．

• σ, i |= f iff p′ ∈ σ [i] (p′ ∈ P は p ∈ P に対応する

イベント )

• σ, i |= f1 ∧ f2 iff σ, i |= f1 かつ σ, i |= f2

• σ, i |= f1 ∨ f2 iff σ, i |= f1 または f2

• σ, i |= ¬f iff σ, i ̸|= f

• σ, i |= f1 → f2 iff σ, i ̸|= f1 または σ, i |= f2

• σ, i |= 2f iff ∀k (0 ≤ k ならば σ, i+ k |= f)

• σ, i |= 3f iff ∃k (0 ≤ k かつ σ, i+ k |= f)

• σ, i |= f1Uf2 iff ∃j (0 ≤ j かつ σ, i + j |= f2 かつ

∀k (0 ≤ k < j ならば σ, i+ k |= f1)) または ∀k (0 ≤ k

ならば σ, i+ k |= f1)

• σ, i |= ◦f iff σ, i+ 1 |= f

• σ, i |= ⊤ (任意の iについて )

• σ, i ̸|= ⊥ (任意の iについて )

ここで，σ, 0 |= f であるとき，σ は f を満たすといい，

σ, 0 |= f を単に σ |= f と記述する．また，ある σ と iが存

在し，σ, i |= f となるとき，f を充足可能であるという．

2.2.2 様相論理

定義 2.5 (様相論理式) 古典論理で使用する論理記号の

他に，様相論理では必然オペレータ 2 と可能オペレータ

3を使用する．

• P が命題変数であるとき，P は様相論理式である．

• F1，F2 が様相論理式であるとき，2F1，3F1，F1 ∧ F2，

F1 ∨ F2，¬F1 は様相論理式である．

略記として，以下を用いる．

• ⊤ ≡ F1 ∨ ¬F1

• ⊥ ≡ F1 ∧ ¬F1

• F1 → F2 ≡ ¬F1 ∨ F2

• F1 ↔ F2 ≡ (F1 → F2) ∨ (F2 → F1)

定義 2.6 (意味論) モデルM を ⟨W,R, V ⟩で表す．W

は可能世界の集合であり，Rは可能世界間の到達可能関係

を与える二項関係である．V は付値関数で各命題変数 pに

W の部分集合 V (p)を割り当てる．

モデルM が与えられたとき，世界 w ∈ W において式 F1

が真であることをM,w |= F1 と表す．M,w |= F1 は以下

のように再帰的に定義される．

• M,w |= F1 iff M,w ̸|= F1

• M,w |= F1 ∨ F2 iff M,w |= F1 またはM,w |= F2

• M,w |= F1 ∧ F2 iff M,w |= F1 かつM,w |= F2

• M,wi |= 2F1 iff ∀wj ∈ W (wiRwj ならば M,wj |=
F1)

• M,wi |= 3F1 iff ∃wj ∈ W (wiRwj かつM,w |= F1)

ここで，∀w ∈ W M,w |= F1のとき，F1はモデルM につ

いて真であるという．また，∀M∀w ∈ W M,w |= F1 のと

き F1 は恒真であるといい，|= F1 と表す．

∃w ∈ W M,w |= F1 のとき F1 は充足可能であるという．

また ∀M∀w ∈ W M,w ̸|= F1 のとき F1 は充足不能である

という．

2.2.3 様相論理体系DS4

様相論理は到達可能関係Rに対する条件により分類され

る．本論文では，様相論理体系は推移律と継続律を持つ様

相論理体系 DS4を用いる．

定義 2.7 (様相論理体系 DS4) 様相論理の構文規則は通

常の定義に従う [9]．様相論理 DS4の公理系は，様相論理

Kの体系に公理として 4，Dを加えたものである．これら

の公理を以下に示す．

公理K: 2(F1 → F2) → (2F1 → 2F2)

公理 4: 2F1 → 22F1

公理D: 2F1 → 3F1

また，体系 DS4は推移律と継続律を有する．

推移律: ∀w∀w′∀w′′(wRw′ ∧ w′Rw′′ → wRw′′)

継続律: ∀w∃w′(wRw′)

2.2.4 動作仕様

リアクティブシステムの動作仕様は，3 つ組 Spec =

⟨X ,Y, φ⟩ である．ただし，
• X は外部イベントに対応する命題変数の有限集合であ
る．その命題の成立は対応する外部イベントの生起を

表す．X の要素を，外部イベント命題と呼ぶ．
• Y は応答イベントに対応する命題変数の有限集合であ
る．その命題の成立は対応する応答イベントの生起を

表す．Y の要素を，応答イベント命題と呼ぶ．
• φは，X ∪ Y に含まれる命題変数からなる時間論理式
である．但し，用いる時間演算子は 2及び 3とする．

簡単のために，動作仕様 Spec = ⟨X ,Y, φ⟩ を単に仕様 φと

言うことがある．

2.3 仕様の性質

リアクティブシステムの動作仕様にはいくつかの性質が

存在する．この性質は文献 [5]において導入されたもので

ある．ここでは仕様の各性質について定義する．

なお，以下の定義において，ãはすべての無限外部イベ

ント列，āはすべての有限外部イベント列，̃bはすべての無

限応答イベント列，⟨ã, b̃⟩は任意の i ≥ 0について，i番目

の状態が (ai ∪ bi)であるようなふるまいである．
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2.3.1 実現可能性

リアクティブシステムの仕様が満たすべき重要な性質と

して実現可能性がある．実現可能性とは，「どのような外部

イベントがどのような順序で生起しても，仕様を満たすよ

うに応答できるようなリアクティブシステムが存在する」

という性質であり，以下のように形式化される．

定義 2.8 (実現可能性) 以下を満たすとき，仕様 φは実

現可能であるという．

∃RS∀ã(behaveRS(ã) |= φ)

2.3.2 強充足可能性

強充足可能性とは，実現可能性の必要条件であり，「環境

が将来生起する外部イベント列がわかるならば，仕様を満

たすように生起させる応答イベント列を決定できる」とい

う性質である．以下のように形式化される．

定義 2.9 (強充足可能性) 以下を満たすとき，仕様 φは

強充足可能であるという．

∀ã∃b̃(⟨ã, b̃⟩ |= φ)

3. 強充足可能性判定器

本章では，様相論理に対する分解証明法 [10] を利用した

強充足可能性判定器の定義を行う．

3.1 様相論理世界モデル

本論文では，仕様の強充足可能性の判定に様相論理に対

する分解証明法を利用する．仕様は時間論理で記述される

ため，様相論理の分解証明法を利用しても仕様の強充足可

能性を判定できるかは明らかではない．この節では，様相

論理の分解証明法を用いることで時間論理で記述された仕

様の強充足可能性が判定できることを証明する．時間演算

子 2と 3を様相論理で解釈する場合には，様相論理での

通常の様相演算子として解釈する．ここでは，様相論理の

モデルとして，次に定義する DS4モデルを利用する．

定義 3.1 (DS4モデル) 可能世界間の到達可能関係が

推移的かつ継続的な様相論理世界モデルを DS4モデルと

いう．

Aを時間演算子として 2と 3のみを利用している式と

する．2Aの様相論理式としてDS4モデルでの充足可能性

と時間論理式としてのふるまいにおける充足可能性との等

価性を証明する．

定理 3.1 式 2Aが DS4モデルが充足するならば，充足

するふるまいが存在する．

証明： 2A がある DS4 モデルで充足可能であるとす

る．このモデルは継続的であるので，2Aと Aが成り立つ

可能世界 w1 が存在する．その可能世界で 3B の形の式が

真になるのであれば，Bが真になる可能世界 w2が存在し，

w1 から到達可能である．このように，充足する DS4モデ

ルの可能世界をたどることで，ふるまいを生成することが

でき，このふるまいでは，2Aが充足する．

定理 3.2 式 2Aがふるまいで充足するならば，充足す

る DS4モデルが存在する．

証明： 式 2Aがあるふるまいで充足する時，このふる

まいの各時点を一つの可能世界とみなした無限列のモデ

ルが存在する．この無限列のモデルは DS4モデルであり，

2Aを充足する．

これら 2つの定理から次のことがいえる．

定理 3.3 2Aが DS4モデルが強充足不能ならばふるま

いにおいても強充足不能であり，また，その逆も成り立つ．

3.2 ラベル付き様相演算子，節形式

仕様 φに出現する全ての ¬演算子を命題変数の直前に
移動する．意味的に等価なその式の形に次の規則を用いて

任意の式を変形できるため，このような操作を行なっても

一般性を失わない．

• f → g ⇒ ¬f ∨ g

• ¬(f ∧ g) ⇒ ¬f ∨ ¬g
• ¬(f ∨ g) ⇒ ¬f ∧ ¬g
• ¬¬f ⇒ f

• ¬2f ⇒ 3¬f
• ¬3f ⇒ 2¬f
φ中の様相演算子 2の出現にそれぞれ異なった変数ラベ

ルを，様相演算子3の出現にそれぞれ異なった定数ラベル

をつける．これを φにラベルをつけるといい，ラベルのつ

いた φ を φ∗ で表す．変数ラベル pをつけた様相演算子 2

を 2p で表し，定数ラベル aをつけた様相演算子 3を 3a

で表す．φ∗ に対して，以下の規則に従い様相演算子の分

配を行い，その後和積標準形に変形した式 φの節形式とい

い，φc で表す．

• 2p(f ∧ g) ⇒ 2pf ∧2pg

• 2p(f ∨ g) ⇒ 2pf ∨2pg

• 3a(f ∧ g) ⇒ 3af ∧3ag

• 3a(f ∨ g) ⇒ 3af ∨3ag

節形式は Γ1 ∧ . . .Γn の形の式となる．ここで，Γi は

αi1Li1 ∨ . . . ∨ αimLim の式の形であり，Lij はリテラル，

αij はラベル付きの様相演算子の列 (空列を含む)である．

Γi を節と呼ぶ．

3.3 推論規則

定義 3.2 (結合) Lと L̄を相補的なリテラルとし，Lと

L̄がそれぞれ別の節に含まれるとする．この時，Lと L̄の

対を結合といい，L及び L̄をそれぞれ結合要素という．

定義 3.3 (位置) ラベル付き様相演算子列に対して，リ

テラルに近いラベル付き様相演算子から 1から昇順に自然

数の番号を振ったとき，この番号を位置といい，ラベル付

き様相演算子に番号を振ることを位置をつけるという．
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定義 3.4 (代入) 変数ラベルがついた様相演算子 2 を

長さ 1以上のラベル付き様相演算子の列 {3,2}+への置換
を代入という．

定義 3.5 (統一化) α，β をラベル付き様相演算子の列

とする．αと β を代入により一致させることを統一化とい

い，αと β を統一化する代入が存在するとき，αと β は統

一化可能であるという．

定義 3.6 (統一化手続き) α及び βをそれぞれラベル付

き様相演算子列とする．以下の手続きに従い，ラベル付き

様相演算子列の統一化を行う．以下の手続き上で，演算子，

演算子列，2及び 3は，それぞれラベル付き様相演算子，

ラベル付き様相演算子列，ラベル付き 2及びラベル付き3

を表す．

( 1 ) α及び βに位置をつける．αと βの中で最も大きな位

置を位置M とする．

( 2 ) α，βにおいて，位置 1から順に演算子を見たとき，二

つの列中で最初に 2が出現する位置を ιとする．ιが

なければ手続きを終了する．

( 3 ) 位置 1から ιの間全ての位置で α，β の演算子が一致

していれば手続き 4へ，そうでなければ手続きを終了

する．

( 4 ) ιから昇順に見て，二つの列中で最初に 2が最初に出

現する位置を iとする．但し，位置を iとする 2は，

その2がある位置にはもう一方の列に他の演算子が存

在するような 2である．位置 iとする 2が存在しな

ければ，iをM + 1とする．

( 5 ) 位置 ιにある2に，この2がある演算子列とは別の演

算子列の ιから i−1の間にある演算子列を代入する．

( 6 ) 位置 ιから i − 1の間全ての位置で演算子が一致して

いれば手続き 8 を，一致していなければ代入前の演算

子列に戻し，手続き 7を行う．

( 7 ) 手続き 5における2と別の演算子列の同じ位置にある

演算子が 2である場合，手続き 5に戻る．但し，手続

き 5の 2を同じ位置の別演算子列の 2に替える．手

続き 5における2と別の演算子列の同じ位置にある演

算子が 2でない，もしくは，手続き 5を二回行った場

合は，手続きを終了する．

( 8 ) ιを iとする．ι = M + 1であれば手続きを終了する．

そうでなければ，位置を付け直し，その結果最も大き

な位置が変わったら位置M を付け直した後に手続き

4へ戻る．

手続き 8で手続きを終了した場合，α及び β は統一化可

能とする．統一化する代入は手続き 5の結果である．手続

き 8以外で手続きを終了した場合は統一化不可能とする．

定理 3.4 ラベル付き様相演算子の列が統一化可能なら

ば，統一化手続きにより統一化できる．

証明： 対偶，すなわち統一化手続きにより統一化でき

なければ，ラベル付き様相演算子の列が統一化不可能であ

ることを示す．以下の証明では，演算子，演算子列，2及

び3は，それぞれラベル付き様相演算子，ラベル付き様相

演算子列，ラベル付き 2及びラベル付き 3 を表す．

演算子列 α及び β が統一化不可能であるとき，次のいず

れかを満たす時である．なお以下で演算子列 αの位置 pの

演算子を αp と表す．演算子列の最大の位置をM とする．

(1) α1，β1 が共に 3

(2) αM，βM が共に 3

(3) 3のみの演算子列があり，この演算子列はもう一方の

演算子列より短い

(4) 一方の演算子列に3が含まれており，もう一方の演算

子列に 2がない

(1)及び (2)の場合，いくら代入を行なっても位置 1も

しくはM における 3は一致しないために統一化不可能で

ある．(3)の場合，代入は 3に対しては行えず，また演算

子列は減少させることはできない．故に，2つの演算子列

の最も大きな位置が揃うことがなく統一化不可能である．

(4)の場合，一方の演算子列に出現する 3はもう一方の列

には出現しないため，もう一方の演算子列の 2に代入を行

うことで統一化するが，2が存在しなければ代入を行えな

いため統一化不可能である．

統一化手続きにより統一化できない時，統一化手続きは

手続き 8 以外で終了する．統一化手続き 2及び 3で終了す

る場合演算子列は (1)を，手続き 7で終了する場合演算子

列は (2)，(3)，(4)のいずれかを満たすため，統一化不可

能である．よって，統一化手続きにより統一化できなけれ

ば，演算子列は統一化不可能である．

定義 3.7 (推論規則)

αL ∨ Γ βL̄ ∨ Γ′

(Γ ∨ Γ′)σ(α,β)

α，β はラベル付き様相演算子の列である．σ(α, β)は，

αと β を統一化する代入である．(Γ∨ Γ′)σ(α,β) は (Γ∨ Γ′)

に含まれるラベル付き様相演算子の列に代入 σ(α, β)を適

用した結果得られる式である．異なる節に同じ変数ラベル

が出現しても，それらを異なる変数ラベルとして扱う．

3.4 強充足可能性判定器

以下の操作を仕様の強充足可能性が判定されるまで行う．

( 1 ) 空である式集合 U に φc の節を全て入れる．以降，式

集合 U の要素を式と呼ぶ．

( 2 ) U に恒真式が含まれる場合，その式をU から取り除く．

( 3 ) φが強充足不能と判定される，もしくは推論規則を適

用できるような式の組み合わせがなくなるまで以下を

繰り返し行う．

( a ) U に空式もしくは外部イベント命題のみの式が存

在する場合，φを強充足不能と判定する．

( b ) U に存在する結合を持つ任意の二つの式に対して

推論規則を適用する．外部イベント命題の結合と
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応答イベント命題の結合の両方を二つの式が持つ

場合は，先に応答イベント命題の結合から推論規

則を適用する．

( c ) 推論規則から導出された式が U に存在しない式

であり，かつその式が恒真でなければその式を U

に追加する．

( 4 ) φを強充足可能と判定する．

定理 3.5 U に恒真式を追加しなくても，導出される結

果は変わらない．

証明： 恒真式を T，任意の式を T ′，T 及び T ′から推論

規則を用いて導出される式を τ とする．この時 τ は τ = T ′

となるか T ′ → τ の関係を持つ．従って，推論規則を適用

する式に τ を用いる場合は T ′ を用いても結果は変わらな

い．故に U に T を追加する必要はない．

4. 健全性と完全性

本章では，提案した判定法の健全性と完全性の証明を行

う．最初に式集合 U が有限集合であることを示し，本判定

法が停止することを確かめる．次にリアクティブシステム

の外部イベント命題及び応答イベント命題における真偽値

の決定の仕方と U 中の式の形に着目して本判定法の健全性

及び完全性を証明する．

4.1 式集合 U の有限性

補題 4.1及び 4.2を示し，それらを用いて定理 4.1を示

す．定理 4.1より，式集合 U は有限であるため本判定法は

停止する．

補題 4.1 式集合 U の要素数は有限である．

証明： 推論規則は結合に対して適用する．従って，U

に結合が存在する限り適用することができるが，結合の数

は，φc に存在するリテラル数未満である．ここで，φc に

存在するリテラルは有限であるので，U に対する推論規則

の適用回数は有限回である．

推論規則に用いる統一化においては，統一化するラベル

付き様相演算子の列は有限であり，また様相演算子につく

ラベルの種類も有限である．手続きでラベルの付け直しは

行わないため，統一化のパターンは有限種類である．

U に対する推論規則適用回数が有限回であり，統一化の

パターンが有限であるため，式集合 U の要素数は有限であ

る．

補題 4.2 一度の推論規則適用時に導出される式の長さ

は有限である．

証明： 推論規則では，結合要素以外の節を論理和で結

ぶ．従って推論規則から導出される式は，推論規則を適用

する式に含まれるリテラルの数の合計以下となる．節に含

まれるリテラルの数は有限であるため，推論規則から導出

される式のリテラルの数は有限である．

統一化は，代入を行うことによりなされる．統一化手続

きより，一つのラベル付き 2に代入するラベル付き様相演

算子列の長さは，代入されるラベル付き 2を含むラベル付

き様相演算子列とは別のラベル付き様相演算子列の長さ以

下となる．ラベル付き様相演算子列の長さは有限長である

ため，統一化後のラベル付き様相演算子列の長さは有限長

である．

推論規則から導出される式のリテラル数は有限であり，

統一化後のラベル付き様相演算子列の長さが有限長である

ため，一度の推論規則適用時に導出される式の長さは有限

である．

定理 4.1 式集合 U は有限集合である．

証明： 補題 4.1より U の要素数が有限である．φc の

各節は有限長の式であり，かつ補題 4.2より推論規則から

導出される式の長さは有限長である．

U の要素数は有限であり，かつ全ての要素は有限長であ

るため，U は有限集合である．

4.2 健全性

定理 4.2 式集合 U 中の式に外部イベント命題のみの式

が存在するならば，仕様 φは強充足不能である．

証明： U 中に外部イベント命題のみの式が存在する

時，その式は外部イベント命題の真偽値によって偽となる

ことがある．この式が偽とならない時は式が恒真式である

場合であるが，そのような式は U 中に存在しない．外部イ

ベント命題のみの式が偽となるような外部イベント命題の

真偽値において，U に存在する応答イベント命題の真偽値

をどのように割り当てても外部イベント命題のみの式が真

となることはなく，φc も充足しない．この時 φも充足し

ないため，ある外部イベント命題の真偽値割り当てに対し

て全ての応答イベント命題の真偽値割り当てで φを充足し

ない．よって U 中の式に外部イベント命題のみの式が存在

するならば，φは強充足不能である．

4.3 完全性

補題 4.3 推論規則を適用できるような式の組み合わせ

がない U 中の式全てに応答イベント命題が含まれるなら

ば，外部イベント命題の真偽値によらず U 中の式全てを真

にするような各応答イベント命題の真偽値割り当てが存在

する．

証明： 式に存在する応答イベント命題が結合要素でな

い場合，この式を真にすることができる応答イベント命題

の真偽値割り当てが存在するのは自明である．式に存在す

る応答イベント命題が結合要素である場合について以下で

述べる．

式 f に存在する応答イベント命題 yが結合要素である場

合，yの結合要素である ¬yを含む式 f ′ には yの結合要素

でない，すなわち yの真偽値に関係なく真偽値を割り当て

られる応答イベント命題 y′ が含まれる．含まれない場合，
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f と f ′から推論規則により外部イベント命題のみの式が導

出され仮定に反する．また，y′ が結合要素である場合，結

合要素 ¬y′ を含む式 f ′′ には y′ の結合要素でない応答イベ

ント命題 y′′ が含まれる．

y を真とすることで，f を外部イベント命題の真偽値に

よらず真とすることができる．この時，f ′ に含まれる ¬y
は偽となるが同時に含まれる y′ を真とすることで，f ′ は

真とすることができ，同様に y′′を真とすれば f ′′を真とす

るできる．

f ′′ を外部イベント命題の真偽値によらず真とできない

場合，f ′′ 中に y′′ が含まれないか，y′′ が真と出来ない場

合が考えられる．y′′ が含まれない場合は f ′ と f ′′ から推

論規則により，外部イベント命題のみの式が導出されるた

め仮定に反する．y′′ が真と出来ない場合，y′′ の結合要素

¬y′′ を含む式 F において，¬y′′を真にしなければ式を真に
することができないような F が存在する．この時 f，f ′，

f ′′ から推論規則により導出される式と F に推論規則を適

用すると外部イベント命題のみの式が導出されるために仮

定に反する．

よって，推論規則を適用できるような式の組み合わせが

ない U 中の式全てに応答イベント命題が含まれるならば，

外部イベント命題の真偽値によらず U 中の式全てを真に

するような各応答イベント命題の真偽値割り当てが存在す

る．

定理 4.3 推論規則を適用できるような式の組み合わせ

がない式集合 U 中の式に空式もしくは外部イベント命題の

みの式が存在しないならば，仕様 φは強充足可能である．

証明： 推論規則を適用できるような式の組み合わせが

ない U 中の式に空節もしくは外部イベント命題のみの式が

存在しない時，U 中の式全てに応答イベント命題が含まれ

る．この時補題 4.3より，U 中の全ての式は外部イベント

命題の真偽値によらず真とできるような各応答イベント命

題の真偽値割り当てが存在する．

ここで，U 中に存在する任意の外部イベント命題につい

て考える．任意の外部イベント命題を含む式には必ず応答

イベント命題が存在し，その応答イベント命題は，任意の

外部イベント命題の真偽に関わらず式を真にすることがで

きる．このことが U に含まれる外部イベント命題全てにお

いて述べることができ，かつ U には仕様 φの外部イベン

ト命題が全て含まれている．よって，全ての外部イベント

命題に対して φを真とできるような応答イベント命題が存

在するため，式集合 U 中の式に外部イベント命題のみの式

が存在しないならば，仕様 φは強充足可能である．

5. 考察

本研究では，様相論理に対する分解証明法を用いること

により，証明系による仕様の強充足可能性判定器の提案を

行い，本判定器の停止性，健全性及び完全性を示した．

定理 4.1より，本判定器は停止し，定理 4.2及び 4.3よ

り，本判定器は仕様の強充足可能性判定に対して健全かつ

完全である．判定手続きでは，強充足不能と判定できた場

合その時点で判定を終了するため，既存のモデルを利用し

た強充足可能性判定器よりも高速に判定できる場合がある．

また本研究では，判定器の判定手続き及びラベル付き様相

演算子列の統一化手続きも示しており，本判定器は既存の

証明系を用いた強充足可能性判定器よりも実装に向く．

しかし本判定器で判定に用いる仕様は時間演算子2及び

3 のみを利用して記述されるために，時間演算子全てを利

用して記述される仕様よりも記述力が劣る場合がある．

例として空調制御システムの仕様を示す．仕様に

2(too hot → coolUcomfortable) という記述があるとす

る．この記述は「室内が暑いとき，快適な室温になるまで

冷やす」を表す．但し too hotは室内が暑い，coolは冷や

す，comfortableは室内が快適な温度であることを表す．

時間演算子 U を用いているために「快適な室温になるまで

冷やす」という表現の記述ができるが，時間演算子 2及び

3のみではこの記述を行うことは難しく，記述できたとし

ても仕様が複雑かつ長くなってしまう．

従って本研究の判定器が時間演算子全てを用いて記述さ

れた仕様に対しては，既存の手続きよりも改善されている

とは一概には言い切れない．しかし，仕様が時間演算子 2

及び3を用いて記述されている，もしくは様相論理を用い

て記述されている場合では，本判定器は既存の判定器より

高速に強充足可能性が判定される可能性があることや実装

に向いているといった点で有用である．

6. おわりに

6.1 まとめ

本研究では，モデルを利用しない強充足可能性判定法と

して，様相論理に対する分解証明法を利用した強充足可能

性判定器の提案を行い，提案した判定器の強充足可能性判

定に対する停止性，健全性，完全性を示した．仕様が時間

演算子 2及び 3を用いて記述されたもの，もしくは，様

相論理で記述されたものについては，既存の判定法よりも

高速に判定できる可能性がある，実装に向くといった点が

有用であると考えられる．しかし，2及び3以外の時間演

算子も用いて記述された仕様については，本判定器では，

強充足可能性の判定は行えない．

6.2 今後の課題

本論文にて用いた仕様記述方法では仕様の記述力が劣る

場合が考えられる．従って，本判定器を 2及び 3 以外の

時間演算子も用いて記述した仕様に対しても判定を行える

よう拡張することが課題として挙げられる．それには，分

解証明法を時間論理にも適用できるよう拡張する必要が

ある．
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