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グラフに含まれる誘導マッチングの列挙

栗田 和宏1,a) 和佐 州洋1,b) 喜田 拓也1,c) 有村 博紀1,d)

概要：与えられたグラフ G = (V,E)に対して，その誘導マッチングを列挙する問題について議論する．誘
導マッチングM ⊆ E とは，M に含まれるいかなる 2つの辺も Gの辺によって接続していないマッチン
グである．本稿では，最大次数 ∆のグラフ Gに対し，Gの誘導マッチングを O(∆2)遅延時間と O(|E |)
領域で列挙するアルゴリズムを提案する．さらに，長さ 6以下の閉路を含まないグラフ Gに対して，Gの
誘導マッチングをならし定数時間で列挙するアルゴリズムを提案する．

1. はじめに

1.1 本稿の目的

本稿では，以下のように定義される誘導マッチング列挙

問題について考察する．与えられたグラフ G = (V,E)と

辺集合M に対し，M に含まれるどの 2つの辺も隣接して

いないとき，M をマッチングという．G上のマッチング

M のうち，誘導グラフの辺集合となっているものを誘導

マッチングという [3]．これは，M に含まれるいかなる 2

つの辺も，Gの辺によって接続していないようなマッチン

グである．誘導マッチング列挙問題とは，与えられたグラ

フGに対して，すべての誘導マッチングを重複なしに出力

する問題をいう．

1.2 主結果

はじめに，与えられたグラフに対して，O(∆2)遅延時間

でその誘導マッチングを列挙するアルゴリズムを与える．

誘導マッチング中の任意の 2辺はその間が辺２つ分以上離

れているという性質を持つ．さらに，誘導マッチングの任

意の部分集合は誘導マッチングである．これらの性質に基

づいて，アルゴリズムは追加可能な辺の集合を管理し，分

割法を用いてすべての誘導マッチングを列挙する．

次に，入力のグラフに長さ 6以下の閉路を含まないとい

う制約を加えた場合を考察する．このとき，最初のアルゴ

リズムを改良することですべての誘導マッチングをならし

定数遅延時間で列挙可能なことを示す．
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1.3 関連研究

通常の（誘導でない）最大マッチングは多項式時間で求

めることができる [4]．マッチング列挙に関しては，以下

の先行研究が知られている．Uno [6]は２部グラフ上の完

全マッチング列挙を解 1つあたり O(log |V |)時間で解くア
ルゴリズムを与えた．宇野 [9]は，最大次数∆を持つ一般

のグラフ上で，極大マッチングが解 1つあたり O(∆)時間

で列挙可能なことを示した．しかし，著者らの知る限りで

は，誘導マッチング列挙問題の計算量に関して既存の研究

は見当たらない．

最大の誘導マッチングを 1つ求める問題は，たとえ入力

グラフを二部グラフに制限しても NP完全であることが示

されている [1]．弦グラフは長さ 4以上の誘導閉路を含まな

いグラフである．入力グラフを弦グラフに制限すると，最

大の誘導マッチングが多項式時間で求められる [5]．誘導

マッチングの最大サイズの下限について，最大次数∆ ≤ 3，

内周 *1 g ≥ 6，長さ 7の閉路を持たないような頂点数 nの

連結なグラフ Gはサイズ n−1
5 以上の誘導マッチングを持

つことが示されている [5]．

1.4 本稿の構成

2節では，本稿で扱う誘導マッチング列挙問題を導入す

る．3節では，一般のグラフに対して，その誘導マッチング

を列挙する O(∆2)遅延アルゴリズムを与える．4節では，

長さ 6以下の閉路を含まないグラフに対して，誘導マッチ

ングを列挙するならし定数遅延のアルゴリズムを与える．

2. 準備

本節ではグラフと列挙問題に関する基本的な定義を与え

*1 G の内周（girth）とは，G に含まれる閉路の長さの最小値をい
う [2]．
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る．ここで，グラフ G = (V,E)とは二つの集合 V と E の

組であり，E は V と V の直積の部分集合である．このと

き，集合 V を頂点集合といい，集合Eを辺集合という．本

稿において扱うグラフは，ループや多重辺を含まない単純

無向グラフのみを扱うものとする．以下では，集合 S に対

して，S の要素数をサイズといい，|S |で表す．

2.1 グラフの基本的な用語と記法

グラフG = (V,E)において，頂点集合 V ′ ⊆ V と辺集合

E′ ⊆ EからなるグラフG′ = (V ′, E′)をグラフGの部分グ

ラフという．頂点集合 Vp = {x0, . . . , xk}　 ⊆ V と辺集合

Ep = {{x0, x1}, {x1, x2}, . . . , {xk−1, xk}} ∈ E からなる部

分グラフ P = (Vp, Ep)をパスという．また，
∣∣Ep

∣∣をパス
長という．頂点 u,　 v ∈ V に対して，それらを端点とす

る最短のパス長を uと vの距離といい，d(u, v)と表す．こ

こで，閉路とは，k ≥ 2を満たす，パス P = x0, . . . , xk で

x0 = xk を満たすパスをいう．このとき，閉路に含まれる

辺の数 kを閉路の長さとする．長さ kの閉路をCkと表す．

頂点 u, v が d(u, v) = 1を満たす場合，それらは隣接し

ているという．このとき uと v の間にはある辺 e ∈ E が

存在し，eによって uと vは接続されている．頂点 vと隣

接している頂点の集合を近傍といい，N(v)と表す．頂点

v ∈ V を端点とする辺の数を頂点 vの次数といい，d(v)と

表す．また，∆(G) = max{d(v) | v ∈ V }をグラフ Gの次

数という．

頂点どうしの距離を基に，辺と頂点，辺と辺の距離を

次のように定義する．まず，頂点を w ∈ V とおき，辺を

e = {u, v}と e′ = {u′, v′} ∈ E とおく．頂点 wと辺 eの距

離を d(w, e) = min{d(u,w), d(v, w)}とし，辺 eと e′の距離

を d(e, e′) = min{d(u, e′), d(v, e′)}とする．辺 e, e′ ∈ E が

d(e, e′) = 0を満たす場合，それらは隣接しているという．

頂点 v ∈ V に対して，距離が k 以内のすべての辺から

なる集合を Dk(v)と表す．すなわち，Dk(v) = {e ∈ E |
d(v, e) ≤ k} である．同様に，辺 e = {x, y} ∈ E に対し

て，Dk(e) = Dk(x) ∪ Dk(y) である．定義より，D0(v)

は v に接続する辺の集合であり，D1(v) は v に直接接続

しているか，または，他の辺を介して v に接続している

辺の集合である．頂点 v から距離 k 以内の頂点の集合を

Nk(v) = {w ∈ V | d(v, w) ≤ k}である．

2.2 誘導マッチング

辺集合M ⊆ E の任意の相異なる 2辺が隣接していない

とき，M をマッチングという．頂点集合 U ⊆ V に対して，

この U と辺集合 F = {{u, v} ∈ E | u, v ∈ U}からなる G

の部分グラフを，U により誘導された部分グラフと呼び，

G[U ] = (U,F )と表す．G[U ]を単に誘導部分グラフともい

う．特に混乱のない限り，頂点集合 V \U によって誘導さ

れる誘導部分グラフ G[V \ U ]を G \ U と表す．
マッチングM 中の任意の相異なる 2辺 e, e′ ∈ M のそれ

ぞれの端点を結ぶ辺がグラフGに含まれない場合，これを

誘導マッチングという．すなわち，誘導マッチングとは，

任意の U ⊆ V に対して，G[U ]で得られる辺集合 F が G

のマッチングとなるような辺集合 F である．

本稿で扱う問題を以下に与える．

誘導マッチング列挙問題

入力： グラフ G = (V,E)

仕事： Gに含まれるすべての誘導マッチングM

を列挙せよ

次の節のアルゴリズムを説明するために有用な補題を示

す．誘導マッチングの定義より，次の補題 1が得られる．

補題 1 グラフ G = (V,E)と辺集合M ⊆ E に対して，

M が Gの誘導マッチングであるならば，またそのときに

限り，M に含まれる任意の相異なる 2辺 e, e′ ∈ M の距離

は，d(e, e′) ≥ 2を満たす．

　証明　 辺集合M ⊆ E が Gの誘導マッチングであるな

らば，定義より任意の相異なる 2辺 e, e′ ∈ M のそれぞれ

の端点を結ぶ辺がグラフ Gに含まれない．すなわち，eと

e′の両方に接続する辺は存在しないので，d(e, e′) ≥ 2であ

る．逆に，マッチングM について，任意の相異なる 2辺

e, e′ ∈ M の距離が 2以上（d(e, e′) ≥ 2）ならば，それらの

辺 eと e′ の両方に接続する辺はグラフ Gに存在しないの

で，そのようなM は誘導マッチングである． 2

上の補題 1より，さらに次の補題 2を得ることができる．

補題 2 辺集合 M ⊆ E をグラフ G の誘導マッチング

とする．このとき，M の任意の部分集合M ′ ⊆ M は誘導

マッチングである．

　証明　 e, e′ ∈ M ′ は，M ′ ⊆ M より明らかに e, e′ ∈ M

である．補題 1より，d(e, e′) ≥ 2である．よって，M ′ は

誘導マッチングである． 2

2.3 列挙アルゴリズム

列挙アルゴリズムとは，与えられた入力に対して，その

解を重複なく出力するアルゴリズムである [10]．一般に列

挙アルゴリズムの時間計算量は，入力と出力の両方に関し

て測られる．特に本稿では，時間計算量を解 1個あたりの

出力にかかる時間で測る.

列挙アルゴリズムが 1つ目の解を得るまでの時間，およ

び任意の i ∈ {1, . . . , s− 1}番目の解から i+ 1番目の解を

得るまでの時間，さらに，最後の s番目の解を得てから停

止するまでにかかる時間のそれぞれが nの多項式で抑えら

れる場合，これを最悪時多項式時間遅延という．また，列

挙アルゴリズムが，前処理にかかる時間を除いて，解をす

べて出力するまでにかかる時間が nについて多項式，か

つ sに関して線形である場合，これをならし多項式時間遅
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Algorithm 1 G の誘導マッチングを列挙するアルゴリ

ズム
1: procedure EnumIMatch(G = (V,E))

2: RecIMatch(∅, E, G);

3: end procedure

4: procedure RecIMatch(M , AddList, G)

5: 入力：誘導マッチングM , 候補リスト AddList, グラフ G

6: if AddList = ∅; then
7: M を出力する;

8: return ;

9: end if

10: AddList← AddList \ {e}
11: RecIMatch(M ∪ {e}, AddList \D1(e), G \D1(e) );

12: RecIMatch(M , AddList \ {e}, G \ {e});
13: end procedure

延という．

3. 提案アルゴリズム

本節では，誘導マッチングの列挙を O(∆2)遅延時間で

列挙するアルゴリズムを与える．我々は列挙アルゴリズム

を構築するための方法として分割法 [?]を用いる．分割法

は，解空間をある要素を含む部分空間と，含まない部分空

間に分割し，これを繰り返すことで解を列挙するアルゴリ

ズムである．本稿では辺に着目して分割法を構築する．

3.1 候補リスト

誘導マッチング M に対して次のような辺集合

C(M) を候補集合という．C(M) = {e ∈ E | M ∪
{e} は誘導マッチング } また，候補集合 C(M) の部分集

合 AddList(M) ⊆ C(M)を C(M)の候補リストという．

3.2 O(∆2)遅延アルゴリズム

Algorithm1では候補集合の部分集合である候補リストを

更新しながら誘導マッチングを列挙する．空集合は誘導

マッチングであり，空集合に対する候補集合は E なので，

空集合と E を引数にして Algorithm1で誘導マッチングを

列挙できることを証明する．

定理 1 Algorithm1はグラフ中の誘導マッチングをすべ

て出力し，出力した解はすべて誘導マッチングである．

　証明　 まず，Algorithm1の出力は必ず解であることを

証明する．RecIMatch関数は e ∈ AddListを用いて，受

け取った誘導マッチングM から誘導マッチングM ∪ {e}
を作る．誘導マッチングM ∪ {e}を用いて再帰的にRec-

IMatch 関数を呼ぶ．ここで，AddList は C(M) の部分

集合になるため，RecIMatch関数が呼び出す関数が持つ

M ∪ {e}は誘導マッチングである．また，RecIMatch関

数がM ∪ {e}を受け取った場合，それ以降の再帰呼び出
しでは eを含まない解しか出力しないので，同じ解が 2度

出力されることはない．次に，Algorithm1がすべての誘

導マッチングを出力することを数学的帰納法を用いて証明

する．サイズが 0である誘導マッチングは空集合のみであ

り，空集合は明らかに出力される．ここで，サイズ kの誘

導マッチングがすべて出力されていることを仮定する．サ

イズ kの誘導マッチングがすべて出力されているのですべ

てのサイズ k の誘導マッチングに対して RecIMatch(G,

AddList, M) が呼び出されている．ここで，辺集合 F を

F = {e ∈ E | e ∈ C(M) \ AddList} とする．このとき F

中の任意の辺 ef を含む任意の誘導マッチングM ′ ははす

でに出力されている．なぜなら，ef は再帰計算木の先祖が

11行目すでに選んだ辺だからである．また，明らかに任意

の辺 e ∈ AddListを用いた誘導マッチングM ∪{e}は出力
される．よって，サイズ k の誘導マッチングM に C(M)

中の任意の辺を加えた誘導マッチングは出力される. ここ

で，補題 2より，サイズ kの誘導マッチングを部分集合に

含まないサイズ k+1の誘導マッチングは存在しないので，

すべてのサイズ k + 1の誘導マッチングは出力される． 2

Algorithm1の，再帰呼び出しが作る再帰計算木を用いて，

Algorithm1の時間計算量の評価を行う．関数RecIMatch

は 11行目で O(∆2)時間かかっている．これはD1(e)を計

算するのに必要な計算時間である．それ以外の計算は定数

時間で計算可能であるため，1回のRecIMatchの計算は

O(∆2)時間で計算できる．また，すべてのRecIdMatch

は常に 1つの解を出力する．そのため，アルゴリズムの遅

延は 1回の RecIMatchにかかる時間計算量 O(∆2)と等

しい．

4. 長さ 6以下の閉路を含まないグラフに対す
るならし定数時間列挙アルゴリズム

3節では Algorithm1が O(∆2)遅延列挙アルゴリズムで

あることを与えた．本節では入力グラフに制約を加えた場

合の提案アルゴリズムの高速化を与える．本節では，長さ

6以下の閉路を含まない入力グラフを考える．

4.1 修正したアルゴリズム EnumIMatchConst

Algorithm2に改良したならし定数時間列挙アルゴリズム

EnumIMatchConstを示す．Algorithm1では誘導マッ

チングM に加える辺の選び方を任意に選んでいたが，改

良した Algorithm2ではこの選択の仕方を注意深く行うこ

とで，計算時間を削減する．

Algorithm3と Algorithm4にそれぞれ副手続きの Rec-

Normal と RecManyChildren を示す．仮定として，

RecNormal の中で集合 D0(x)，D1(x)，D1(v) は常に

AddList との共通部分を表すよう管理する．これは，連

結リストと配列を組み合わせて実現できる．この仮定は

補題 3 と補題 4 の証明に本質的である．これらの手続き

はM に加える辺を次のように選択する．候補リストの辺
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Algorithm 2 Gの誘導マッチングをならし定数時間で列

挙するアルゴリズム
1: procedure EnumIMatchConst(G = (V,E))

2: RecIMatchConst(∅, E, G);

3: end procedure

4: procedure RecIMatchConst(M , AddList, G)

5: 入力：誘導マッチングM , 候補リスト AddList, グラフ G

6: if AddList = ∅; then
7: M を出力する．;

8: return ;

9: end if

10: AddList 中の任意の辺 e = {x, y} を選ぶ．ただし，d(x) ≥
d(y) とする．;

11: if |D1(x)| ≥ |AddList|
2

then

12: RecManyChildren(M , x, AddList, G);

13: else

14: RecNormal(M , x, AddList, G);

15: end if

16: RecIMatchConst(M , AddList, G);

17: end procedure

e = {x, y}を任意に選択し，d(x) ≥ d(y)となる端点 xを

選ぶ．以降の辺は再び候補リスト中の xと隣接している辺

から順に選択する．次に，xと隣接するすべての辺を選択

し終えたら，再び任意に辺を候補リスト AddList中から選

択する．AddListが ∅になるまで以上を繰り返す．
定理 2 長さ 6以下の閉路を含まないグラフに対して，

Algorithm2はならし定数時間遅延アルゴリズムで，誘導

マッチングを列挙する．以下では定理 2の証明を与える．

補題 3 1回のRecNormalの繰り返しでかかる計算時

間は O(
∣∣AddList ∩D2(x)

∣∣である．
　証明　 手続き RecNormalの行う辺の除去のコストを

見積もる．以下では先に仮定したように，RecNormalの

中で集合D0(x)，D1(x)，D1(v)は常に AddListとの共通

部分を表す．4行目のD1(x)の辺の除去と，5行目のN(x)

の除去，9行目のD0(x)の除去，D1(x)の追加，10行目の

N(x)の追加に関しては，それぞれ，各集合のサイズで実行

できる．したがってこれらのコストは O(
∣∣D1(x)

∣∣)で抑え
られる．注意が必要なのは，6行目から 8行目の for文の中

ですべての v ∈ N(x)に対して，7行目のD1(v)中の辺の除

去と，N(v)の頂点の除去を行うコストである．これらの辺

と頂点からなる集合は，それぞれD2(x) =
∪

v∈N(x) D
1(v)

とN2(x) =
∪

v∈N(x) N
1(v)の部分集合であるが，問題なの

は D2(x)中の枝と N2(x)中の頂点が O(|N(x)|) = O(∆)

個の異なる vに対して重複して処理される可能性があるこ

とである．

そこで，背理法により，異なる v ̸= v′とある頂点 w ∈ G

に対して，w ∈ N1(v) ∩ N1(v′) ⊆ N2(x) と仮定すると，

x, v, v′, w を含む長さ 4 以下の閉路が存在する．しかし，

仮定より入力グラフ Gは長さ 6以下の閉路を含まないの

で，矛盾が導かれる．同様にして，異なる v ̸= v′とある辺

e ∈ AddListに対して，e ∈ D1(v) ∩D1(v′)に含まれると

仮定すると，eの片方または両方の端点と，v，v′，xを含

む長さ 5以下の閉路が存在する．しかし，仮定よりこれは

矛盾である．

以上から，上記に述べた辺と頂点の重複した処理

はありえないとわかる．よって，除去のコスト総和は

O(
∣∣AddList ∩D2(x)

∣∣)のサイズより小さい．よって，合わ
せると補題 3が証明された． 2

補題 4 1回の RecManyChildrenの繰り返しでかか

る計算時間は O(
∣∣AddList ∩D3(x)

∣∣))である．
　証明　 RecManyChildrenは，内部で頂点 xの隣接頂

点 vに対して 6行目でRecNormalを呼び出す．したがっ

て，補題 3の証明より，異なるRecNormalどうしで重複し

た処理があれば長さ 6 = 4+2以下の閉路が存在する．しか

し，これは入力グラフの仮定よりありえない．一方重複した

頂点はD3(x)に含まれる．よって，O(
∣∣AddList ∩D3(x)

∣∣))
である．同様に重複した辺の処理があれば単純に考えると，

長さ 7 = 5+2の閉路が存在する．しかし，長さ 7の閉路が

存在してもAlgorithm4はO(
∣∣AddList ∩D3(x)

∣∣))である．
頂点 xを含む長さ 7の閉路中の頂点で，xと距離が最も大

きい頂点を yとする．このとき，d(x, y) = 3である．xと y

は長さ 7の閉路中の頂点なので xと yを端点とするパス長

3のパス 1つしかない．はじめに，RecManyChildrenの

7行目で，xと yを端点とするパス長 3のパスに含まれる頂

点 uが RecNormalの引数になる場合を考える．このと

き，yに接続する辺は 6行目から 8行目のRecNormalで

除去される．次に，xと yを端点とするパス長 4のパスに含

まれる頂点 uがRecNormalの引数になる場合を考える．

ここで，長さ 6以下の閉路が存在しないことから，uと yを

端点とするパスは一意に定まる．したがって，y に接続す

る辺を高々 1個しか除去しない．最後に，xと yを端点と

するパス長 5以上のパスに含まれる頂点 uがRecNormal

の引数になる場合を考える．この場合は y に接続する辺

は，uと距離 4以上なのでRecManyChildren中のどの

RecNormalでも除去されない．これらのことより，頂点

yに隣接する辺は 2回しか除去をされないことがわかった．

長さ 7の閉路中の頂点 xと y で d(x, y) = 3のとき，y

と接続する辺で重複した処理は高々 2回しか起こらないこ

とがわかった．d(x, y) = 2である頂点 yのときは，yに接

続する辺は 1 回だけ除去される．これは補題 3 と同様に

背理法で証明できる．d(x, y) = 1である頂点 y のときは，

y に接続する任意の辺は 4行目で AddListから除去され，

9行目で y に接続し，D1(x) \D0(x)である辺が AddList

に追加される．これらの処理ではそれぞれの除去または追

加する辺のサイズの計算時間で可能である．以上より示さ

れた． 2

次に，以下では Uno [8]に基づき，アルゴリズムのなら

し計算量の解析を与える．論文の自己充足性のために同論
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Algorithm 3 d(x)個の解を出力する．
1: procedure RecNormal(M , x, AddList, G)

2: 入力： 誘導マッチングM , 頂点 x, 候補リスト AddList, グ
ラフ G;

3: V ′ ← N(x);

4: AddList← AddList \D1(x);

5: G← G \ (N(x) ∪ {x});
6: for v ← V ′ do

7: RecIMatchConst(M ∪ {{x, v}}, AddList \ D1(v),

G \N(v));

8: end for

9: AddList← AddList ∪ (D1(x) \D0(x));

10: G← (V (G) ∪N(x), AddList);

11: end procedure

Algorithm 4
∣∣D1(x)

∣∣個の解を出力する．
1: procedure RecManyChildren(M , x, AddList, G)

2: 入力：誘導マッチング M , 頂点 x, 候補リスト AddList, グ
ラフ G;

3: V ′ ← N(x);

4: RecNormal(M , x, AddList, G);

5: for v ← V ′ do

6: RecNormal(M , v, AddList, G);

7: end for

8: end procedure

文から導出される証明も記載している．

再帰計算木の任意の内部ノード xの計算時間と，xの子

yの持つ計算時間の総和に対して，式 1が成り立つならば，

補題 5が成り立つことを証明する．ここで，再帰計算木の

ノード xの子の集合を children(x)，xでかかる計算時間を

T (x)，ノード xの子でかかる計算時間の総和を T (x),再帰

計算木の葉を Leaf とする．

αT (x) ≤ T (x)(α > 1) (1)

補題 5 再帰計算木のすべての内部ノードで式 1を満た

すならば，ノード xの子 y は xから，高々 T (y)
α−1 しか計算

時間を受け取らない．

　証明　 補題 5が成り立つことを木の深さに対する帰納

法によって証明する．まず，再帰計算木の根とその子につ

いて補題 5が成り立つかどうかを考える．根は親を持たな

いので親から受け取る計算時間は 0である．ここで，親 x

がそれぞれの子 yに与える計算時間は式 2とする．

T (x)

T (x)
T (y) (2)

T (y)
α < T (y)

α−1 なので木の深さが 0のときは補題 5は成り立

つ．深さが k のときに補題 5が成り立つことを仮定する．

ここで，あるノード x′が持つ計算時間は高々 T (x′)+ T (x′)
α−1

である．このとき，x′の子 y′が受け取る計算時間は式 2よ

り
T (x)+

T (X)
α−1

T (x)
T (y)となる．このとき，

T (x) + T (x)
α−1

T (x)
T (y) =

1 + 1
α−1

T (x)
T (x) ∗ T (y)

≤
1 + 1

α−1

αT (x)
T (x) ∗ T (y)

=
T (y)

α− 1

となる．よって帰納法により補題 5は成り立つ． 2

再帰計算木の各ノードの計算時間は補題 3もしくは補題

4に従う．これからの解析を明らかにするため，各ノード

の計算時間は O(|AddList|)であるとする．ここで，再帰
計算木のノード nが持つ AddListを AddList(n)とする．

まず，親 nの計算時間より，子 children(n)の計算時間の

総和について以下の補題 6が成り立つ．

補題 6 Algorithm2で，ある頂点 xについて，D2(x) ≥
|AddList|

2 であるとき，再帰計算木の親の計算時間と，子の

計算時間の総和は親の計算時間の方が大きい．

　証明　 children(n) のある子 m は AddList(m) =

AddList(n) \ D0(x) を持つ．このような m は，Algo-

rithm2 の 16 行目で必ず呼び出される．また，RecNor-

mal で呼ばれるすべての子の持つ AddList の和集合

を考える．RecNormal で 2 つ以上の子 m1, . . . ,mk を

呼び出すとき，RecNormal に引数として渡す頂点を

それぞれ v1, . . . , vk ∈ N(x) とする．このとき，長さ

6 以下の閉路がないため，D1(x) =
∩

vinN(x) D
1(v) で

ある．D1(x) =
∩

vinN(x) D
1(v) なので，AddList() 和集

合は AddList(n) \ D1(x) と一致する．そのため，子の

計算時間は少なくとも 2(|AddList(n)| −
∣∣D1(x)

∣∣ であ
る．これが親の計算時間 |AddList(n)| より大きくとき
はD1(x) ≥ |AddList(n)|

2 を満たすときである．次に，Rec-

Normalで子を 1つしか持たない場合を考える．選んだ辺

の端点の次数が大きい頂点 xを選択しているので，xの次

数が 1のときは，xの隣接頂点の次数も 1である．

親と子 AddList(n) のサイズの差は，辺を誘導マッチ

ングに加えるかどうかにかかわらず 1 である．親と

子の計算時間は |AddList(n)| と 2(AddList(n) − 1) とな

り，|AddList| = 1 のときにしか親の計算時間が大き

くならない．したがって，x の次数が 1 のときは常に∣∣D1(x)
∣∣ ≥ |AddList(n)|

2 を満たす． 2

補題 6より，
∣∣D1(x)

∣∣ < |AddList(n)|
2 の場合には D1(x)は

式 1を満たす．
∣∣D1(x)

∣∣ ≥ |AddList(n)|
2 の場合を考える．こ

のとき，
∣∣D1(x)

∣∣ ≥ |AddList(n)|
2 なので，O(

∣∣D1(x)
∣∣) =

O(|AddList(n)|) である．そのため，|children(n)| =

O(
∣∣D1(x)

∣∣) を求めるのに O(|AddList(n)|) 時間で求める
ことができれば，ならし定数時間で解を求められる．こ

こで補題 4より，RecManyChildrenを呼び出すことで

O(
∣∣AddList ∩D3(x)

∣∣)時間で O(
∣∣D1(x)

∣∣)個の子を求めら
れる．これは

∣∣D1(x)
∣∣ ≥ |AddList(n)|

2 のとき，O(|AddList|)
時間で O(|AddList|)個の解を求めている．ここで，Algo-

c⃝ 2016 Information Processing Society of Japan 5

Vol.2016-AL-157 No.10
2016/3/6



情報処理学会研究報告
IPSJ SIG Technical Report

rithm2の再帰計算木の葉では解を出力するだけなので，定

数時間で計算が終了する．そのため，ならし計算量は定数

になる．したがって，これより定理 2が証明された．

Algorithm2は最悪遅延時間が O(|E |)であるが，これは
交代出力法 [7]を用いることで最悪遅延時間を定数にする

ことができる．

5. まとめ

本稿では，入力グラフに含まれる誘導マッチングの列

挙問題について考察し，主結果として，分割法に基づく

O(∆2)遅延時間列挙アルゴリズムを与えた．さらに，長さ

6以下の閉路を含まないグラフに対してはならし定数時間

で列挙するアルゴリズムを与えた．

今後の課題としては，一般のグラフに対して真に O(d2)

より小さい遅延時間で列挙するアルゴリズムの考案や，極

大な誘導マッチングの列挙などが挙げられる．
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