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推薦論文

XPath充足可能性を判定する
多項式時間アルゴリズムの提案と評価

杉村 憲司1,a) 石原 靖哲1,b) 藤原 融1,c)

受付日 2015年6月3日,採録日 2016年2月8日

概要：XPath充足可能性判定問題は，問合せの最適化などに応用できる重要な問題であるが，一般には NP
困難であることが知られている．そのため，DTDや XPath式のクラスを制限することで，多項式時間で
充足可能性を判定できるアルゴリズムを提案する研究が行われている．本論文では，多項式時間充足可能
性判定アルゴリズムを提案・実装し，その有用性を評価する．実装の結果，一般的なベンチマークに対し
て数十ミリ秒で判定でき，SATソルバを用いた手法に比べて十分に高速であることが分かった．
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Abstract: XPath satisfiability is an important problem that is useful for query optimization, but it is known
to be NP-hard in general. Therefore, some researches propose polynomial-time algorithms for deciding XPath
satisfiability for some restricted classes of DTDs and XPath expressions. In this paper, we propose and im-
plement polynomial-time algorithms for XPath satisfiability, and discuss their usefulness. The satisfiability
of a standard benchmark can be decided in several tens of milliseconds; it is much faster than the methods
based on SAT solvers.
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1. まえがき

近年，構造化データを記述可能なマークアップ言語とし

て XML（Extensible Markup Language）がさかんに利用

されており，XML文書の特定の要素を指定する問合せ言

語として XPathが広く用いられている．XPathは，XML

文書をラベルつき順序木に見立て，その根ノードからの経

路を記述することで，XML文書の特定の要素を指定する

問合せ言語である．XPathはそれ自体が問合せ言語として

用いられるだけでなく，XQueryや XSLTなどの実用的な
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問合せ言語の一部としても利用されている．また，XML

文書のデータ構造を定義するスキーマ言語として，DTD

（Document Type Definition）がしばしば用いられている．

与えられた XPath式 pとDTD Dに対し，pの評価結果

が空とならないような，Dに従う XML文書 T が存在する

とき，pは D のもとで充足可能であるという．XPath充

足可能性判定は問合せの最適化に有用であるが，一般には

NP困難，特にXPath式が否定演算を含む場合は PSPACE

困難であることなどが知られている [3]．

XPath 充足可能性判定に関する既存研究は，2 通りの

本論文で提案するアルゴリズムは文献 [1], [2] にて著者らにより
発表された成果の一部である．
本論文の内容は 2014年 9月の支部大会にて報告され，支部長に
より情報処理学会論文誌ジャーナルへの掲載が推薦された論文で
ある．
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表 1 XPath 充足可能性判定の計算量

Table 1 The complexity of XPath satisfiability.

XPath クラス DTD クラス

↓ ↓∗ ↑ ↑∗ →+ ←+ ∪ [ ] 任意 被覆 DC?+ 選言なし

+ + + P [3] P P P

+ + + + NP 完全 [3] P [4] P P [3]

+ + + NP 完全 NP 完全（定理 4） P P

+ + + + + + NP 完全 NP 完全 P（定理 3） P

+ + + + NP NP P（定理 5） P

+ + + + NP 完全 NP 完全 NP 完全 NP 完全 [3]

+ + + + + + + + NP 完全 [3] NP 完全 NP 完全 NP 完全

太字は本論文の成果である．XPath クラスにおける+は，その演算子を含むことを表している．なお，·（self 軸）は計算量に影響を与えないた
め，表では省略している．また，/（式の連接）はすべてのクラスに含まれているため，やはり表では省略している．

アプローチに分類できる．1つは，高速なソルバを用いて

XPathの充足可能性判定を行う手法を提案する研究であ

る．Genevèsら [5], [6], [7]の手法では，スキーマ言語とし

て DTDより能力が高い有限木オートマトンを採用し，否

定演算も含む幅広いクラスの XPath式を対象として，ス

キーマや XPath式を既存のソルバで判定可能な論理式に

変換することによって，充足可能性判定を行う．この手法

は，実験により，多くの場合に実用的な時間内で動作する

ことが確認されているが，多項式時間で動作することは保

証されていない．

もう 1 つは，充足可能性が多項式時間で判定できるよ

うな，XPathや DTDのクラスをみつけるというアプロー

チである．たとえば Benediktら [3]によると，「選言なし

DTD」と呼ばれる DTDクラスでは一般の DTDクラスの

場合に比べてより広い XPathクラスに対して充足可能性

が多項式時間で判定できる．選言なし DTDとは，可能な

子ラベル系列を指定する正規表現（内容モデルと呼ぶ）に

選言演算子 |とたかだか 1回の出現を表す演算子 ?を含ま

ないDTDである．また，Montazerianら [4]は「重複なし

DTD」や「被覆DTD」といったDTDクラスのもとでより

広い XPathクラスに対して充足可能性が多項式時間で判

定できることを示している．直観的に，重複なし DTDと

は，内容モデル中に同じラベルが 2度以上現れない DTD

であり，被覆 DTDとは，内容モデルに現れるすべてのラ

ベルが同時に出現するような子ラベル系列が許されている

DTD である．さらに Montazerian らは，実世界の DTD

のうちのどれくらいが重複なし DTDや被覆 DTDになっ

ているかを調査している．しかし，彼らが検討の対象とし

ているXPathクラスはXML文書の木構造を上下（親子や

先祖子孫）方向に探索する機能しかなく，XML文書は順

序木でモデル化されるという特徴をとらえきれていないと

いう点で不十分である．

本論文の目的は以下のとおりである．

( 1 ) 木構造を横（兄弟）方向に探索する機能を持つ XPath

式の充足可能性が多項式時間で判定できるような，実

用上十分な大きさを持つDTDクラスを提案すること．

( 2 ) 上で得られた多項式時間判定アルゴリズムを実装し，

以下の 2つの観点から多項式時間判定アルゴリズムお

よびその実装の有用性を評価すること．

( a ) 単体評価．判定に要する実行時間がどれくらいに

なるのか．また，比較的単純な実装上の工夫を施

すことで，どの程度実行時間が高速化されるのか．

( b )比較評価．ソルバを用いた手法と比べて十分高速

に判定できるのか．

本論文で対象とする XPath式は，軸（XML文書の木の

ノードからどの方向に探索を進めるかを表す演算子）とし

て ·（self軸），↓（child軸），↓∗（descendant-or-self軸），

↑（parent軸），↑∗（ancestor-or-self軸），→+（following-

sibling軸），←+（preceding-sibling軸）を持ち，式の構成

子として /（式の連接），∪（式の和），[ ]（述語; 先行する

式を条件づけする演算子）を持つものとする．さらに述語

の内部では論理積 ∧と論理和 ∨を使用できるものとする．
否定を表す演算は含まないが，→+ と←+ により横方向

の探索が可能なクラスである．そして目的 ( 1 )に関して，

本論文では DC?+-DTDというクラスを提案する．直観的

に，DC?+-DTDとは，内容モデルに現れる選言演算子 |が
必ず閉包演算子 ∗または +で囲われている DTDである．

DC?+-DTDは被覆DTDの真の部分クラスであり，選言な

しDTDのクラスを真に含む．そして，DC?+-DTDのもと

で以下の 2つの XPathクラスの充足可能性が多項式時間

判定可能であることを示す．

• ·，↓，↓∗，→+，←+，/，∪，[ ]，∧，∨からなるXPath式．

• ·，↓，↑，→+，←+，/からなる XPath式．

さらに，前者の XPathクラスについて，被覆 DTDのも

とでの充足可能性判定は NP完全であることを示す．目的

( 1 )に関する成果を表 1 にまとめる．

次に，目的 ( 2 )に関して本論文では，ベンチマークとし

て XMark [8]をベースにした DTDと，XPathMark [9]を

ベースとしたXPath式を用いた．これらはXMLのベンチ

マークとして一般的に用いられているものである．実装し

c© 2016 Information Processing Society of Japan 1478



情報処理学会論文誌 Vol.57 No.5 1477–1488 (May 2016)

たプログラムの実行時間を計測した結果，一般的な PC上

で数十ミリ秒で動作した．また，計算の途中結果をキャッ

シュしておくという工夫が判定高速化に有効であることを

確認した．さらに，ソルバを用いた手法に同じベンチマー

クを与えたところ，早くても 1分程度，遅い場合は 2時間

程度かかる場合があり，多項式時間判定アルゴリズムは十

分に高速であることを確認した．

以降，2章で諸定義を行い，3章では多項式時間判定ア

ルゴリズムと計算量について述べる．4章で，実装したシ

ステムと，実装上の工夫について述べる．そして 5章では

単体評価，6章では比較評価について述べる．最後に 7章

で，まとめと今後の課題について述べる．

2. 諸定義

本章では，XML文書，DTD，および XPathの定義につ

いて述べる．また，DTDのクラスについても述べる．

2.1 XML文書

XML とは eXtensible Markup Language の略で，独自

の意味や構造を持ったマークアップ言語を作成するため

に，汎用的に用いられるマークアップ言語である．XML

はソフトウェア間の通信・情報交換に用いるデータ形式や，

様々な種類のデータを保存するためのファイルフォーマッ

トなどの定義に使われている．

本論文では，XML 文書をラベルつき順序木と見なす．

ここで，ラベルは XML文書中の要素名を表す．ノード v

のラベルを λ(v)で表す．関数 λ はノード列に対して自然

に拡張される．すなわち，ノード列 v1v2 · · · vn について

λ(v1v2 · · · vn) = λ(v1)λ(v2) · · ·λ(vn)と定義する．

2.2 DTD

DTDとはDocument Type Definitionの略で，文書構造

（文書型）を定義するためのスキーマ言語の 1 つである．

DTDでは，XML文書内に記述することができる要素やそ

の発生順序，発生回数，要素が持つ属性，属性の型などを

記述することができる．ただし，本論文では，属性につい

ては扱わない．

DTD D は 3項組 (Σ, r, P )で表現する．ここで Σはラ

ベルの有限集合，r は Σの要素，P は Σから Σ上の正規

表現集合への写像である．直観的には，rは木の根ノード

のラベルを表しており，P は各ラベルが子として持ちうる

ラベル列の集合を表している．P (l)をラベル lの内容モデ

ル [10]と呼ぶ．

P における正規表現は，定数として ε（空語）と Σに含

まれるラベル，演算子として ·（連接，通常表記では省略），
|（選言），∗（0回以上の繰返し），+（1回以上の繰返し），

?（たかだか 1回の出現）で構成される．正規表現 eのサ

イズ |e|を，eに現れる定数と演算子の個数の総和と定義す

る．DTD Dのサイズ |D|を∑
l∈Σ |P (l)|と定義する．

以下の 2 条件が満たされるとき，木 T は DTD D =

(Σ, r, P )に従うという．

• T の根ノード v0 に対し，λ(v0) = rである．

• T の各ノード v とその子ノード v1, v2, . . . , vn につい

て，P (λ(v))が表す正規言語は λ(v1v2 · · · vn)を含む．

D に従うすべての木の集合を TL(D)と表す．一般性を

失うことなく，D = (Σ, r, P )は無駄なラベルを含まないと

仮定する．すなわち，任意のラベル a ∈ Σについて，aを

含む木が TL(D)に存在する．

定義 1 正規表現 eが以下のいずれかを満たすとき，e

は DC?+ であるという．

( 1 ) e ∈ Σ．

( 2 ) ある正規表現 e′ に対し，e = (e′)∗ または e = (e′)+．

( 3 ) ある DC?+ な正規表現 e′，e′′ に対し，e = e′ · e′′ また
は e = (e′)?．

各 a ∈ ΣについてP (a)がDC?+であるDTD D = (Σ, r, P )

を，DC?+-DTDと呼ぶ． �

すなわち，DC?+ な正規表現とは，すべての選言演算子

|が ∗または +によって囲われている正規表現である．

例 1 a?(b|c)+はDC?+である．一方，(a|b)?c+はDC?+

でない． �

正規表現 eが演算子 |と ?を含まないとき，eを選言なし

という．また，正規表現 eに現れるすべてのラベル集合を

Σ′ ⊆ Σとするとき，Σ′ 中のすべてのラベルを含む語が e

の表す言語に含まれるならば，eを被覆正規表現と呼ぶ [4]．

たとえば，Σ = {a, b, c}とすると，a(a|b)や a(a|b)cは被覆
正規表現であるが，a(b|c)は bと cを同時に含む語が a(b|c)
の表す言語に含まれないため被覆正規表現ではない．

表 2 に，現実世界の 27個の DTDについて，各内容モ

デルが被覆正規表現か，DC?+ か，選言なしかを調査した

結果を示す．これらのDTDは，文献 [4]で調査対象となっ

ていたもののうち，入手できなかったものや DTD名が異

なるだけで内容が同一のものを除外し，Math MLや SVG

など知名度が高いと思われるものを追加したものである．

DC?+-DTDは，既知のクラスである被覆DTDとほぼ同等

の大きさを持ち，選言なし DTDよりはるかに大きいこと

が確認できる．

2.3 XPath

XPathは，マークアップ言語 XMLに準拠した文書の特

定の部分を指定する言語である．XPath式の構文はW3C

XPath [11]をもとに，以下のように定義する．

p ::= χ :: l | p/p | p ∪ p | p[q],

χ ::= · | ↓ | ↑ | ↓∗ | ↑∗ | →+ | ←+,

q ::= p | q ∧ q | q ∨ q.

ただし，l ∈ Σとする．χから導出される要素を軸と呼ぶ．
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表 2 現実世界の DTDにおける，被覆，DC?+，選言なし内容モデ

ルを持つラベルの数

Table 2 The number of labels with covering, DC?+ and dis-

junction-free content models in real-world DTDs.

DTD 名 ラベル数

総数 被覆 DC?+ 選言なし

DBLP 36 36 36 22

Ecoknowmics 224 222 222 221

LevelOne 28 26 26 14

MathML-2.0 181 181 181 126

Mondial 40 40 40 30

Music ML 12 12 12 7

News ML 118 114 114 72

Newspaper 7 7 7 7

Opml 15 15 15 14

OSD 15 14 14 12

P3P-1.0 85 83 81 68

PSD 66 64 64 53

Reed 16 16 16 16

Rss 30 29 29 27

SigmodRecord 11 11 11 10

SimpleDoc 49 49 49 16

SSML-1.0 16 16 16 8

SVG-1.1 80 77 77 15

TV-Schedule 10 10 10 8

VoiceXML-2.0 62 62 62 30

Xbel-1.0 9 9 9 6

XHTML1-strict 77 75 74 21

XMark DTD 77 76 76 65

XML Schema 26 20 20 0

XML Signature 45 45 44 35

XMLTV 40 40 40 36

Yahoo 32 32 32 32

合計 1407 1381 1377 971

また，χ :: lの形の式を原子式と呼ぶ．pのサイズ |p|を，p

に現れる原子式の個数と定義する．

木 T における XPath式の意味を以下のように定義する．

ここで pと qは，T の根ノードからの経路集合上の，それ

ぞれ 2引数と 1引数の述語として定義される（経路集合で

はなく単なるノード集合上の述語としても定義できるが，

充足可能性判定アルゴリズムの正当性の証明を見通しよく

するため，本論文ではこのように定義する）．以下では，v

や v′ は T のノードを表し，w，w′，w′′ は T の根ノード

からの空でない経路（根ノードから始まる，長さ 1以上の

ノード系列）を表す．

• T 上の経路 wvが存在して λ(v) = lのとき，

T |= (· :: l)(wv,wv)．

• T 上の経路 wv′ が存在して λ(v′) = lのとき，

T |= (↓:: l)(w,wv′)．

• T 上の経路 wvが存在して wの最終ノードのラベルが

lのとき，T |= (↑:: l)(wv,w)．

• T 上の経路 w，w′ が存在して，w が w′ の接頭辞

でありかつ w′ の最終ノードのラベルが l のとき，

T |= (↓∗:: l)(w,w′)．

• T 上の経路 w，w′ が存在して，w′ が w の接頭辞

でありかつ w′ の最終ノードのラベルが l のとき，

T |= (↑∗:: l)(w,w′)．

• T 上の経路 wv，wv′ が存在して，v′ が v の右の兄弟

で λ(v′) = lのとき，T |= (→+:: l)(wv,wv′)．

• T 上の経路 wv，wv′ が存在して，v′ が v の左の兄弟

で λ(v′) = lのとき，T |= (←+:: l)(wv,wv′)．

• T |= p(w,w′′)かつ T |= p′(w′′, w′)であるような T 上

の経路 w′′ が存在するとき，T |= (p/p′)(w,w′)．

• T |= p(w,w′)または T |= p′(w,w′)のとき，

T |= (p ∪ p′)(w,w′)．

• T |= p(w,w′)かつ T |= q(w′)のとき，

T |= (p[q])(w,w′)．

• T 上の経路 w′ が存在して T |= p(w,w′) のとき，

T |= p(w)．

• T |= q(w)かつ T |= q′(w)のとき，T |= (q ∧ q′)(w)．

• T |= q(w)または T |= q′(w)のとき，T |= (q ∨ q′)(w)．

木 T の根を v0 とする．T |= p(v0, w)を満たす T の経路

wが存在するとき，木 T は XPath式 pを充足するという．

XPath式 pとDTD Dに対し，pを充足する木 T ∈ TL(D)

が存在するならば，pはDのもとで充足可能であるという．

3. XPath充足可能性判定多項式時間アルゴリ
ズム

本章では，本論文で提案する多項式時間判定アルゴリズ

ムを説明する．このアルゴリズムは，スキーマグラフとい

う概念に基づいている．DC?+-DTD Dのスキーマグラフ

を Gとすると，XPath式 pが Dのもとで充足可能である

ときかつそのときのみ，pはGによって充足（形式的な定義

は後述）されるという性質を示す．したがって，Gによっ

て充足されるかを多項式時間で判定できるような XPath

式クラスに pが属するとき，pのDのもとでの充足可能性

は多項式時間可解となる．

3.1 スキーマグラフ

定義 2 DC?+-DTD D = (Σ, r, P ) のスキーマグラフ

G = (U,E)とは，以下のような有向グラフである．

( 1 ) ノード u ∈ U は，以下のどちらかである．

• (⊥, 1,−, r)．ただし，⊥ 
∈ Σである．

• (a, i, ω, b)．ただし，a, b ∈ Σである．P (a)中のす

べての演算子 ?を取り除き，演算子+を ∗で置き換
えて得られる正規表現を eとすると，e = e1 · · · en

の形に書ける（ただし各 ej はラベル単体か (e′j)
∗

の形である）．この nに対し iは 1 ≤ i ≤ nを満た

す．bは eの i番目の部分式 ei に現れるラベルで
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図 1 スキーマグラフの例

Fig. 1 An example of a schema graph.

ある．そして，ei がラベル単体のとき ω は −で
あり，そうでなければ ωは ∗である．

ノード uの第 1要素を λpar(u)，第 2要素を pos(u)，

第 3要素を ω(u)，第 4要素を λ(u)と表す．λ(u)を u

のラベルと呼ぶ．

( 2 ) λ(u) = λpar(u′)のときかつそのときのみ，uから u′

への有向辺が存在する． �

例 2 DC?+-DTD D = ({r, a, b, c}, r, P )，P (r) =

(a|b)∗c?a+, P (a) = ε，P (b) = r∗，P (c) = ε を考える．

Dのスキーマグラフは図 1 のようになる． �

Dのスキーマグラフ G = (U, E)は O(|D|2)時間で生成
可能である．また，U のサイズは O(|D|)，E のサイズは

O(|D|2)である．
T ∈ TL(D)ならば，T の各ノードを Dのスキーマグラ

フの各ノードに対応づけることができる．形式的には，以

下の条件を満たす，T のノード集合からDのスキーマグラ

フのノード集合 U への写像 θが（一般には複数）存在する．

• θは T の根ノードを (⊥, 1,−, r)に写す．

• v を T のノードとし，v1 · · · vk を v の子系列とする．

P (λ(v))に対して定義 2 ( 1 )で定まる nを考える．こ

のとき w1 · · ·wn = v1 · · · vk を満たす n個のノード系

列 w1, . . . , wn が存在し，以下が成立する．

– λ(wi)は P (λ(v))の i番目の部分式 ei が表す正規言

語に含まれる．

– wi に含まれる各ノード vj について，θ(vj) =

(λ(v), i, ωi, λ(vj)) ∈ U．

本論文では，このような写像 θを T の SG写像と呼ぶ．

例 3 図 2 に示す木 T は，例 2 の DTD Dに従ってい

る．以下の写像 θは T の SG写像の 1つである．

θ(v0) = u0,

θ(v1) = θ(v3) = θ(v8) = u1,

θ(v2) = u2,

θ(v4) = u3,

θ(v5) = θ(v6) = θ(v9) = u4,

θ(v7) = u5.

図 2 木の例

Fig. 2 An example of a tree.

また，θ′(v8) = u4，θ′(v) = θ(v)（v 
= v8）で定義される

写像 θ′ も T の SG写像である．

スキーマグラフ Gと XPath式 pについての充足関係を

以下のように定義する．以下では，u，u′ は Gのノードで

あり，s，s′，s′′ は (⊥, 1,−, r)から始まる空でないG上の

経路である．

• G上の経路 suが存在して λ(u) = lのとき，

G |= (· :: l)(su, su)．

• G上の経路 su′ が存在して λ(u′) = lのとき，

G |= (↓:: l)(s, su′)．

• G上の経路 suが存在して sの最終ノードのラベルが

lのとき，G |= (↑:: l)(su, s)．

• G上の経路 s，s′が存在して，sが s′の接頭辞でありかつ

s′の最終ノードのラベルが lのとき，G |= (↓∗:: l)(s, s′)．

• G上の経路 s，s′が存在して，s′が sの接頭辞でありかつ

s′の最終ノードのラベルが lのとき，G |= (↑∗:: l)(s, s′)．

• G上の経路 su，su′が存在して，λ(u′) = lであり，かつ

「ω(u)が −ならば pos(u) < pos(u′)で ω(u)が ∗なら
ば pos(u) ≤ pos(u′)」のとき，G |= (→+:: l)(su, su′)．

• G上の経路 su，su′が存在して，λ(u′) = lであり，かつ

「ω(u)が −ならば pos(u) > pos(u′)で ω(u)が ∗なら
ば pos(u) ≥ pos(u′)」のとき，G |= (←+:: l)(su, su′)．

• G |= p(s, s′′)かつ G |= p′(s′′, s′)であるような G上の

経路 s′′ が存在するとき，G |= (p/p′)(s, s′)．

• G |= p(s, s′)または G |= p′(s, s′)のとき，

G |= (p ∪ p′)(s, s′)．

• G |= p(s, s′)かつG |= q(s′)のとき，G |= (p[q])(s, s′)．

• G 上の経路 s′ が存在して G |= p(s, s′) のとき，

G |= p(s)．

• G |= q(s)かつ G |= q′(s)のとき，G |= (q ∧ q′)(s)．

• G |= q(s)または G |= q′(s)のとき，G |= (q ∨ q′)(s)．

このように定義した Gによる pの充足関係が，D にお

ける pの充足可能性と一致することを以下に示す．

補題 1 Dを DC?+-DTD，pを XPath式とし，GをD

のスキーマグラフとする．ある木 T ∈ TL(D) について

T |= p(w,w′)が成り立つならば，T の任意の SG写像 θに

ついて G |= p(θ(w), θ(w′))が成り立つ．
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略証： Gは TL(D)に属するあらゆる木のトポロジを含

んでいるため，T において v が v′ の子ならば，Gにおい

て θ(v′)から θ(v)への有向辺が存在する．この事実を用い

て，pの構造に関する帰納法により，容易に題意を示すこ

とができる． �

補題 2 Dを DC?+-DTD，pを XPath式とし，GをD

のスキーマグラフとする．G |= p(s, s′)が成立するならば，

ある木 T ∈ TL(D)，その SG写像 θ，および T 上の根ノー

ドからの経路 w，w′ が存在して，θ(w) = s，θ(w′) = s′，

かつ T |= p(w,w′)が成立する．

略証： pの構造に関する帰納法により示す．pが原子式の

とき，Dが無駄なラベルを含まないことから，題意を満た

す木 T と SG写像 θの存在を示せる．

p = p1/p2 とし，G |= p(s, s′)が成立すると仮定する．G

による充足関係の定義より，G上のある経路 s′′ が存在し

て，G |= p(s, s′′)かつG |= p(s′′, s′)である．ここで帰納法

の仮定を用いると，以下が得られる．

• ある木 T1 ∈ TL(D)，その SG写像 θ1，および T1上の

根ノードからの経路 w1，w′
1が存在して，θ1(w1) = s，

θ1(w′
1) = s′′，かつ T |= p1(w1, w

′
1)．

• ある木 T2 ∈ TL(D)，その SG写像 θ2，および T2上の

根ノードからの経路w2，w′
2が存在して，θ2(w2) = s′′，

θ2(w′
2) = s′，かつ T |= p2(w2, w

′
2)．

このとき，以下を満たす T ∈ TL(D)とその SG写像 θ

が存在する．

( 1 ) T から部分木をいくつか削除すると T1 になり，T1 の

ノード集合を定義域とする θは θ1 と一致する．

( 2 ) T から部分木をいくつか削除すると T2 になり，T2 の

ノード集合を定義域とする θは θ2 と一致する．

( 3 ) 上で得られた T1における経路w′
1と，上で得られた T2

における経路 w2 は，T における同一の経路である．

( 1 ) と ( 2 ) を満たす T ∈ TL(D) と θ の存在は，D が

DC?+-DTDであることから保証される．D において選言

演算子 |は ∗や+の内側にしか現れないため，Dに違反し

ないように T1 と T2 に適当に部分木を追加することで，同

一の木 T ∈ TL(D)に変形することが可能である．さらに，

θ1(w′
1) = θ2(w2) (= s′′)より，( 3 )も満たす T と θの存在

が保証される．この木 T ∈ TL(D)と SG写像 θについて，

θ(w1) = s，θ(w′
2) = s′，かつ T |= p(w1, w

′
2)が成立する．

pが他の形をしているときも同様の議論で証明できる．

�

補題 1，2より，以下の定理が得られる．すなわち，DC?+-

DTD D = (Σ, r, P )のもとでの pの充足可能性を判定したけ

れば，DのスキーマグラフGを構成し，G |= p((⊥, 1,−, r), s)

を満たす sが存在するかを調べればよい．

定理 1 DC?+-DTD D = (Σ, r, P )のスキーマグラフを

Gとする．D のもとで XPath式 pが充足可能であるとき

かつそのときのみ，(⊥, 1,−, r)から始まる空でないG上の

経路 sが存在してG |= p((⊥, 1,−, r), s)が成り立つ． �

3.2 充足可能性判定問題のNP完全性

文献 [3]の補題 4.5は，↓，↑，↓∗，↑∗，/，∪，[ ]からな

る XPath式 pが DTD D のもとで充足可能な場合，その

式を充足する高さ (3|p| − 1)|Σ|以下の木 T が TL(D)に存

在することを保証している．この補題に含まれていない軸

（·，→+，←+）は木における上下方向の移動をともなわな

いため，本論文で対象としている XPathクラスに対して

も補題 4.5は成立する．そして，文献 [3]の定理 6.9では，

選言なし DTDのもとで，↓，↑，/，∪，[ ]からなる XPath

式の充足可能性判定が NP困難であることを示している．

選言なし DTDは DC?+-DTDの真の部分クラスであるた

め，本論文で対象とする XPath式の充足可能性判定問題

は DC?+-DTDのもとで NP完全である．

さらに，本論文の定理 1 と文献 [3]の補題 4.5より，以

下の定理が成り立つ．

定理 2 DC?+-DTD D = (Σ, r, P ) のスキーマグラフ

を Gとする．(⊥, 1,−, r)から始まる空でない G上の経路

s1，s2 が存在して G |= p(s1, s2) が成り立つとする．こ

のとき，経路長がたかだか (3|p| − 1)|Σ| であるような，
(⊥, 1,−, r)から始まる空でない G上の経路 s′1，s′2 が存在

して，G |= p(s′1, s
′
2)が成り立つ． �

この定理は充足可能性判定の NPアルゴリズムを示唆し

ている．すなわち，G |= p((⊥, 1,−, r), s)を満たすような，

長さがたかだか (3|p| − 1)|Σ|のG上の経路 sを推測すれば

よい．

3.3 上向き軸を含まない XPath式に対する多項式時間

アルゴリズム

軸や演算子として ·，↓，↓∗，→+，←+，/，∪，[ ]，∧，
∨のみを用いた XPath式を，本論文では「上向き軸を含ま

ない XPath式」と呼ぶ．

pが上向き軸を含まない XPath式のとき，G |= p(s, s′)

の計算は sや s′ の最終ノードのみに着目すればよいこと

が，以下の補題により保証される．

補題 3 G |= p(su, s′u′) が成り立つと仮定する．

(⊥, 1,−, r) から u への任意の G 上の経路 s1u に対し，

(⊥, 1,−, r) から u′ への G 上の経路 s′1u
′ が存在して

G |= p(s1u, s′1u
′) が成り立つ．同様に，G |= q(su) が成

り立つと仮定すると，(⊥, 1,−, r)から uへの任意の G上

の経路 s1uに対し G |= q(s1u)が成り立つ．

略証： Gによる充足関係の定義より，上向き軸を含まな

い XPath式においては，第 1引数の経路の最終ノードの

みに依存して充足関係が定まる．このことを用いて，pや

qの構造に関する帰納法で題意を証明できる． �

したがって，G上のすべての経路の集合を，最終ノード

の等価性に基づく |U |個の同値類に分割し，同値類に対し

c© 2016 Information Processing Society of Japan 1482



情報処理学会論文誌 Vol.57 No.5 1477–1488 (May 2016)

て Gが pを満たすかを計算すればよい．最終ノードが u

である経路からなる同値類を単に uと書くと，上向き軸を

含まない XPath式 pの充足可能性は，以下で定義する関

数 eval1(p)の結果に ((⊥, 1,−, r), u′)なる u′ が存在するか

どうかで判定できる．

• p が原子式のとき，eval1(p) = {(u, u′) | ∃s, s′, G |=
p(su, s′u′)}．

• p = p1/p2 のとき，eval1(p) = {(u, u′) | (u, u′′) ∈
eval1(p1), (u′′, u′) ∈ eval1(p2)}．

• p = p1 ∪ p2のとき，eval1(p) = eval1(p1)∪ eval1(p2)．

• p = p1[q] のとき，eval1(p) = {(u, u′) | (u, u′) ∈
eval1(p1), u′ ∈ eval ′1(q)}．

• eval ′1(p) = {u | (u, u′) ∈ eval1(p)}．
• q = q1 ∧ q2 のとき，eval ′1(q) = eval ′1(q1) ∩ eval ′1(q2)．

• q = q1 ∨ q2 のとき，eval ′1(q) = eval ′1(q1) ∪ eval ′1(q2)．

pが原子式のとき，eval1(p)の計算は O(|U |2)時間で行
え，結果のサイズ |eval1(p)|は O(|U |2)である．p = p1/p2

のとき，eval1(p1)と eval1(p2)の結合には O(|U |4)時間あ
れば十分であり，結果のサイズは O(|U |2)である．pが他

の形をしているときも同様である．

以上の議論より，次の定理が得られる．

定理 3 pを「上向き軸を含まないXPath式」とし，Dを

DC?+-DTDとする．pが D のもとで充足可能であるとき

かつそのときのみ ((⊥, 1,−, r), u′) ∈ eval1(p)なる u′ が存

在する．これは，スキーマグラフの生成も含めてO(|p||D|4)
時間で判定できる．

例 4 例 2 の DC?+-DTD D のもとでの XPath 式

p =↓:: b[↓∗:: r]/ →+:: a の充足可能性を考える．D の

スキーマグラフを G とする．まず，p の各原子式 p0 に

ついて，G |= p0(u, u′)を満たすスキーマグラフのノード

の組 (u, u′) を表 3 のように列挙する．次にこの表から

G |= (↓:: b[↓∗:: r])(u, u′)を満たすノードの組 (u, u′)をす

べて求める．G による充足関係の [ ]の場合の定義より，

(u0, u2)，(u5, u2)が求まる．最後に，G |= p(u, u′)を満た

すノードの組 (u, u′)をすべて求めると，(u0, u4)，(u5, u4)

が求まる．G |= p(u0, u
′) を満たす u′ が存在することが

分かったため，pは D のもとで充足可能であると判定す

る． �

一方，被覆DTDのもとでは，上向き軸を含まないXPath

式の充足可能性判定は NP完全である．

表 3 各原子式を充足するノードの組

Table 3 Pairs of nodes satisfying each atomic XPath expres-

sion.

原子式 原子式を満たすノードの組

↓:: b (u0, u2), (u5, u2)

↓∗:: r (u0, u0), (u0, u5), (u2, u5), (u5, u5)

→+:: a (u1, u1), (u1, u4), (u2, u4), (u3, u4), (u4, u4)

定理 4 pを，↓∗，→+，/，[ ]のみからなるXPath式と

する．被覆 DTDのもとでの pの充足可能性判定は NP完

全である．

証明： 3.2 節と同様の議論により，NPに属することを証

明できる．以下，NP困難性を示す．

以下のような 3SAT問題のインスタンス φを考える．

φ = (L1,1 ∨ L1,2 ∨ L1,3) ∧ · · · ∧ (Ln,1 ∨ Ln,2 ∨ Ln,3)

ここで各 Li,j は x1, . . . , xm, x̄1, . . . , x̄m のうちのいずれか

である．DC?+-DTD D = (Σ, r, P )を次のように定義する．

• Σ = {r, x0, x1, . . . , xm, t, f}，
• P (r) = x0，

P (xk) = (txk+1f | fxk+1t)（0 ≤ k ≤ m− 1），

P (xm) = ε．

各木 T ∈ TL(D)と各変数 xk（1 ≤ k ≤ m）について，T

は xk とラベルづけされたノード vk をちょうど 1つ持つ．

T は以下のような真理値割当てを表していると考える：vk

の右の兄弟がラベル tであるとき，xk は真であり，そうで

ないとき，xk は偽である．

XPath式 pを次のように定義する．

p = ↓∗ :: x0[(q1,1 ∨ q1,2 ∨ q1,3)∧ · · · ∧ (qn,1 ∨ qn,2 ∨ qn,3)].

ここで

qi,j =

{
↓∗ :: xk / →+ :: t Li,j = xk のとき,

↓∗ :: xk / →+ :: f Li,j = x̄k のとき.

xi とラベルづけされたノードはちょうど 1つしかないこ

とと，その右の兄弟が xi に割り当てられる真理値を表し

ていることから，この帰着が正しいことは容易に確認でき

る． �

なお，→+の代わりに←+を用いても NP完全性を証明

できる．さらに，↓∗の代わりに ↓を用いても NP完全性を

証明できる．

3.4 述語と先祖子孫軸を含まない XPath式に対する多

項式時間アルゴリズム

軸や演算子として ·，↓，↑，→+，←+，/のみを用いた

XPath式を，本論文では「述語と先祖子孫軸を含まない

XPath式」と呼ぶ．

pが述語と先祖子孫軸を含まない XPath式であるとし，

S をスキーマグラフ G = (U,E)において (⊥, 1,−, r)から

始まる空でない経路の有限集合とする．以下で定義される

関数 eval2(p, S)は，ある s ∈ S について G |= p(s, s′)を

満たすようなすべての s′ からなる集合を返す．したがっ

て，eval2(p, {(⊥, 1,−, r)})が空集合でないときかつそのと
きのみ pは充足可能である．
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eval2(p, S) =

⎧⎪⎪⎪⎪⎨
⎪⎪⎪⎪⎩

{s′|各 s ∈ S について G |= p(s, s′)}
(pが原子式のとき),

eval2(p2, eval2(p1, S))

(p = p1/p2 のとき).

pが含む ↓軸，→+ 軸，←+ 軸では，行き先のノードが

複数存在しうるため，一般に |S|は |p|に対して指数的とな
る．したがって，eval2 を多項式時間で計算するためには，

S の表現方法に工夫が必要である．まず，原子式の評価に

おいて経路の最後のノードだけが重要であることを示す．

補題 4 p = χ :: l（ただし χ ∈ {·, ↓, ↑,→+,←+}）
とし，G |= p(su, ss′) が成立するとする．このとき，

(⊥, 1,−, r) から u までの G 上の任意の経路 s′′u につい

て，G |= p(s′′u, s′′s′)が成り立つ．

証明： p = ↑ :: lとする．G |= p(su, ss′)を満たす s′ は空

系列のみである．したがって，sの最終ノードのラベルは l

であり，λpar(u) = lである．よって，経路 s′′uが Gに存

在するならば，s′′ の最終ノードのラベルは lでなければな

らず，G |= p(s′′u, s′′)が成立する．他の場合はGによる充

足関係の定義より明らか． �

さらに，p を「述語と先祖子孫軸を含まない XPath

式」とすると，S 中の経路がすべて同じ長さであれば，

eval2(p, S) 中の経路もすべて同じ長さになる．よって，

eval2(p, {(⊥, 1,−, r)})の計算においては，経路集合をノー
ド集合の系列 U0U1 · · ·Um で表すことができる．ここで

U0 = {(⊥, 1,−, r)}であり，s = u0u1 · · ·umがU0U1 · · ·Um

の表す経路集合に属するのは各 0 ≤ i ≤ mについて ui ∈ Ui

のときかつそのときのみである．以上をふまえて，原子式

に対する関数 eval2 の詳細仕様を示すと，以下のようにな

る（←+ は→+ と同様なので省略する）．

• eval2((· :: l), U0 · · ·Um−1Um) = U0 · · ·Um−1U
′
m，ただ

し U ′
m = {u′ ∈ Um | λ(u′) = l}．

• eval2((↓:: l), U0 · · ·Um) = U0 · · ·UmUm+1，ただし，

Um+1 = {u′ | ∃u ∈ Um, (u, u′) ∈ E, λ(u′) = l}．
• eval2((↑:: l), U0 · · ·Um−1UmUm+1) =

U0 · · ·Um−1U
′
m，ただし U ′

m = {u′ ∈ Um | λ(u′) = l}．
• eval2((→+:: l), U0 · · ·Um−1Um) = U0 · · ·Um−1U

′
m，

ただし，U ′
m = {u′ | ∃u ∈ Um, (ω(u) が − なら

ば pos(u) < pos(u′)), (ω(u) が ∗ ならば pos(u) ≤
pos(u′)), λ(u′) = l}．

原子式に対する eval2 の計算は O(|U |2)時間で行える．
以上の議論より，次の定理が得られる．

定理 5 pを「述語と先祖子孫軸を含まないXPath式」と

し，Dを DC?+-DTDとする．pがDのもとで充足可能で

あるときかつそのときのみ eval2(p, {(⊥, 1,−, r)}) 
= ∅が成
立する．これは，スキーマグラフの生成も含めてO(|p||D|2)
時間で判定できる．

表 4 開発環境

Table 4 Development environment.

言語 Python 2.7.5

OS Darwin Kernel Version 13.0.0

4. 実装

前章で述べた 2種類の充足可能性判定多項式時間アルゴ

リズムを実装した．それぞれ，eval1と eval2の経過を出力

するようにした．開発環境は表 4 のとおりである．

上向き軸を含まないXPath式に対する実装において，次

の 2通りの工夫を施した．

4.1 原子式の処理の並列化

上向き軸を含まない XPath式 pに対する多項式時間ア

ルゴリズムでは，まず pの各原子式が充足するスキーマグ

ラフのノードの組を求める．この処理は原子式ごとに独立

に行うことが可能であるので，プロセスベースで並列に処

理することによって判定の効率化を図った．まず，PCの

CPUのコア数に合わせてプロセスを生成する．そして生

成された各プロセスに対して，pの原子式とスキーマグラ

フを引数として与え，これらを充足するようなノードの組

の集合を得る．pのすべての原子式を処理し終えるまで，

プロセスが処理を完了するたびに，原子式とスキーマグラ

フを与え，並列に処理を行うようにした．実装した並列処

理を擬似コードで示すと次のようになる．

1 G; // スキーマグラフ

2 p; // XPath式

3 tuple_array; // 原子式を満たすノードの組の配列

4

5 process = Pool(); // プロセスの生成

6 atomic_expression_array = split(p);

7 parm_array; // プロセスに与える引数

8 for (atomic_exp in atomic_expression_array){

9 parm_array.append((G, atomic_exp));

10 }

11 tuple_array = process.map(parm_array);

4.2 スキーマグラフの探索結果のキャッシュ

G = (U, E)をスキーマグラフとする．上向き軸を含まな

い XPath式に対する多項式時間アルゴリズムでは，子孫

軸 ↓∗を含む原子式に対し，スキーマグラフ上で到達可能な
ノードの組を求めなければならない．この計算には最悪で

O(|U |2)の時間を要する．そこで，初めて子孫軸を含む原
子式を処理したときに，その探索結果をメモリ上にキャッ

シュしておき，処理中に再び子孫軸を含む原子式の処理が

発生した場合，メモリ上の探索結果を参照するようにした．
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表 5 実行環境

Table 5 Execution environment.

CPU 2.3 GHz Intel Core i7

OS Darwin Kernel Version 13.0.0

RAM 8 GB

言語 Python 2.7.5

5. 単体評価

実装したプログラムを実行し，評価を行った．評価は

表 5 のような実験環境で行った．ベンチマークとして，

XMark [8]をベースにしたDTDと，XPathMark [9]をベー

スとしたXPath式を用いた．XMarkは内容モデルがDC?+

ではないラベルを 1つ持つため，その部分だけを DC?+ と

なるように変更した DTDを用いた．具体的には，ラベル

descriptionの内容モデル (text|parlist)を (text|parlist)∗に

変更した．実行結果は，5回実行した実行時間の平均の値

をとった．

以降では，見やすさのため，↓::を省略して記す．たとえ
ば，site/closed auctionsは ↓::site/↓::closed auctionsを意

味する．

5.1 実行結果

5.1.1 上向き軸を含まないXPath式に対する実行結果

以下に記した，XPathMarkに含まれるXPath式A1–A8

に対する実行結果を表 6 に示す．いずれの場合も 20ミリ

秒前後で充足可能性を判定できた．また，XPath式 A2，

A3 のみが 20 ミリ秒以上かかっているが，子孫軸を含む

XPath式の処理に時間を要していると考えられる．

A1: site/closed auctions/closed auction/annotation/

description/text/keyword

A2: ↓∗::closed auction/↓∗::keyword

A3: site/closed auctions/closed auction/↓∗::keyword

A4: site/closed auctions/closed auction[annotation/

description/text/keyword]/date

A5: site/closed auctions/closed auction[↓∗::keyword]/

date

A6: site/people/person[profile/gender ∧ profile/age]/

name

A7: site/people/person[phone ∨ homepage]/name

A8: site/people/person[address ∧ (phone ∨ homepage)

∧ (creditcard ∨ profile)]/name

5.1.2 述語と先祖子孫軸を含まない XPath式に対する

実行結果

述語と先祖子孫軸を含まないXPath式がXPathMarkに

は存在しなかったため，XPathMarkで与えられている式

を少し改変して以下のようなXPath式B1–B4を用意した．

実行結果を表 7 に示す．いずれの場合も十数ミリ秒で充足

表 6 上向き軸を含まない XPath 式についての実行結果

Table 6 The execution result of XPath expressions without

upward axis.

XPath 式 実行時間 [ms]

A1 16.278

A2 25.959

A3 22.681

A4 15.876

A5 18.961

A6 16.290

A7 15.734

A8 16.450

表 7 述語と先祖子孫軸を含まない XPath 式についての実行結果

Table 7 The execution result of XPath expressions without

qualifier, ancestor-or-self axis and descendant-or-self

axis.

XPath 式 実行時間 [ms]

B1 10.802

B2 11.650

B3 11.376

B4 11.282

可能性を判定できた．

B1: site/regions/samerica/item/↑::samerica/←+::europe

B2: site/categories/category/description/text/

→+::parlist/↑::description

B3: site/open auctions/open auction/bidder/

↑::open auction/↑::open auctions/

→+::closed auctions

B4: site/open auctions/open auction/↑::open auctions/

↑::site/closed auctions/closed auction

5.1.3 実装したアルゴリズムについての評価

今回は多項式時間アルゴリズムを Pythonで実装したが，

一般的な PCでも数十ミリ秒で充足可能性を判定できるこ

とが判明した．したがって，これらのアルゴリズムは，問

合せ最適化など高速性を要求される場面にも利用可能であ

ると考えられる．

5.2 実装上の工夫による効果

4 章で述べたとおり，本実装では 2通りの工夫を行った．

その工夫による効果を評価する．

5.2.1 原子式の処理の並列化による効果

表 8 に示したとおり，並列化を行った方が遅くなると

いう結果となった．その理由としては，スキーマグラフの

探索処理に要する時間に比べ，並列化のためにプロセスを

生成するオーバヘッドの方が大きいということが考えられ

る．生成されるプロセスの個数はつねに一定であり，入力

に依存しないため，プロセスの生成に要するオーバヘッド

はつねに等しい．実際，プロセスの生成に要する時間を調
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表 8 並列化の有無による実行時間の比較

Table 8 Comparison of execution time with and without par-

allelization.

XPath 式 並列化あり [ms] 並列化なし [ms]

A1 39.864 16.278

A2 40.713 25.959

A3 38.751 22.681

A4 36.766 15.876

A5 36.499 18.961

表 9 プロセスの生成に要する時間

Table 9 The time required for process generation.

XPath 式 実行時間 [ms]

A1 16.278

A2 15.055

A3 16.518

A4 15.876

A5 15.659

表 10 探索結果のキャッシュの有無による実行時間の比較

Table 10 Comparison of execution time with and without

search result cache.

XPath 式 キャッシュあり [ms] キャッシュなし [ms]

A2 25.646 32.012

A3 22.131 22.547

C1 19.742 73.132

べたところ，表 9 に示すようにつねに 16 [ms]程度要して

おり，入力に依存していないことが分かる．したがって，

スキーマグラフの探索処理に時間を要するようなデータサ

イズの大きい DTDでは，並列化の効果が期待できると考

えられる．

5.2.2 スキーマグラフの探索結果のキャッシュによる効果

スキーマグラフの探索結果のキャッシュの有無による実

行時間の違いを表 10 に示す．キャッシュを利用するほう

が最大 3倍程度高速に判定できた．また，再利用できる回

数が多いほど，高速化が顕著になることが読み取れる．

A2: ↓∗::closed auction/↓∗::keyword

A3: site/closed auctions/closed auction/↓∗::keyword

C1: site/↓∗::regions/↓∗::samerica/↓∗::item/

↓∗::description/↓∗::parlist/↓∗::listitem

6. 比較評価

本章では，多項式時間判定アルゴリズムを実装したプロ

グラムとソルバを用いた判定手法との比較を述べる．本比

較では，ベンチマークとして 5 章と同様に，XMarkを 1

カ所変更した DC?+-DTDと，XPathMarkやアルゴリズ

ムの性能の評価に適当だと考えられる XPath式を用いた．

6.1 XML Reasoning Solverとの比較

1 章で述べた Genevès らの手法 [5], [6], [7]を実装した

図 3 XML Resoning Solver と実装したプログラムとの比較

Fig. 3 Comparison between XML Reasoning Solver and our

implementation.

ものとして，XML Reasoning Solver Project [12]がある．

XML Reasoning Solverはオンライン環境でのみでしか実

行できず，多項式時間アルゴリズムと同一の実験環境での

比較が行えなかった．そこで本比較では，XPath式サイズ

の変化による CPU時間の比の比較を行った．その結果を

図 3 に示す．図 3 では XPath式サイズを横軸にとり，縦

軸に XPath式サイズが 1のときの実行時間をもとにした

CPU時間との比を比較した．また，比較に用いた XPath

は以下の問合せを根から指定の XPath式サイズに合わせ

たものを用いた．

• ↓∗::site/↓∗::regions/↓∗::asia/↓∗::item/↓∗::description/

↓∗::parlist/↓∗::listitem/↓∗::text/↓∗::keyword/↓∗::emph

本比較における XPath式サイズ 1のときの CPU時間

は，XML Reasoning Solverでは 1739 [ms]，多項式時間判

定アルゴリズムでは 12.986 [ms]である．また，XPath式

サイズが 9，10のときは，XML Reasoning Solverではタ

イムアウトになり判定できなかった．本比較結果から，多

項式時間アルゴリズムでは XPath式サイズが大きくなっ

ても実行時間の変化が小さいのに対し，XML Reasoning

Solverでは XPathサイズが大きくなるに従って実行時間

が大きく変化していることが分かる．

6.2 Sugar: SAT-based Constraint Solverとの比較

定理 2 で示唆されている NPアルゴリズムを制約ソル

バの Sugar [13]を用いて実装した．Sugarとは与えられた

制約充足問題を命題論理の充足可能性判定問題に変換し，

SATソルバを用いて解を求める SAT型の制約ソルバであ

る．Sugarでは標準で，高速な SATソルバとして知られて
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表 11 Sugar での実行結果

Table 11 The execution result by Sugar.

XPath 式 サイズ 実行時間 [s] Encoding Solving

CPU [s] CPU [s]

A1 7 429.67 377.37 52.24

A2 2 99.82 41.44 58.35

A3 4 347.25 166.31 180.92

A4 8 1202.52 1112.41 90.04

A5 5 399.1 204.97 194.04

A6 8 1022.01 934.19 87.78

A7 6 2918.28 333.45 2584.79

A8 9 8243.19 844.67 7398.43

B1 6 492.23 392.22 99.95

B2 7 779.72 662.02 117.62

B3 7 855.86 596.76 259.02

B4 7 762.99 673.89 89.07

表 12 多項式時間アルゴリズムと Sugar における

メモリ使用量の比較結果

Table 12 Comparison of memory usage between our polyno-

mial-time algorithms and Sugar.

XPath 式 サイズ 多項式時間アルゴリズム Sugar [MB]

[MB]

A1 7 6.3164 1582.75

A2 2 6.6289 315.06

A3 4 6.5273 823.75

A4 8 6.2929 2657.62

A5 5 6.4687 883.07

A6 8 6.3710 2695.72

A7 6 6.3281 1289.69

A8 9 6.3789 2608.21

B1 6 6.4062 1418.42

B2 7 6.3476 2070.54

B3 7 6.3320 1827.90

B4 7 6.3164 2067.72

いるminiSAT [14]が用いられている．

Sugar を用いて 5 章で与えた A1–A8 と B1–B4 につい

て充足可能性を判定した実行結果を表 11 に示す．ここ

で，Encoding CPUとは XPath式充足可能性判定問題を

miniSATで解くことのできる論理式に変換するのに要する

CPU時間のことである．また，Solving CPUとは変換し

た論理式を解くのに要する CPU時間のことである．この

表から，A7を除いて XPath式サイズが大きいほど CPU

時間が大きくなっていることが分かり，最大 2時間 17分

ほど要していることが分かる．この Sugar の実行結果と

表 6，7 で示した多項式時間アルゴリズムの実行結果を比

較すると，CPU時間に大きく差があることが分かる．さ

らに，Solving CPUのみと比較しても，多項式時間アルゴ

リズムと CPU時間に大きく差があることが分かる．

次にメモリ使用量についての比較を表 12に示す．Sugar

では，使用量の最も大きいもので 2 GB以上メモリを消費

しており，ほぼ XPath式のサイズに従ってメモリ使用量

が増加していることが分かる．一方，多項式時間アルゴリ

ズムではどの XPath式に対しても 6 MB程度の消費量で，

XPath式サイズにかかわらず，ほぼ一定であることが分

かる．

なお，Sugar での CPU 時間とメモリ使用量が大きく

XPath式サイズに依存しているのは，定理 2 で示唆されて

いるアルゴリズムにおいて推測すべき経路の長さはたかだ

か (3|p| − 1)|Σ|とされており，XPath式サイズ pが増加す

るに従って推測すべき経路の長さが増加するためと考えら

れる．従って，推測すべき経路長を小さく見積もることが

可能ならば，高速化することが可能であると考えられる．

6.3 多項式時間アルゴリズムの有用性

ソルバを用いた手法は，DTDや XPath式のより広いク

ラスを対象として，それらを統一的に扱うことができると

いう長所がある．しかし，本章での比較より，多項式時間

アルゴリズムはソルバを用いた手法に比べて十分高速に動

作し，スケーラビリティも高いことが分かった．多項式時

間アルゴリズムは，理論的観点だけでなく実用上の観点か

らも十分に意義があるといえる．

7. あとがき

本論文では，DC?+-DTDと呼ばれるDTDクラスのもと

で，上向き軸を含まない XPath式クラスと，述語と先祖

子孫軸を含まない XPath式クラスとに対する充足可能性

判定問題が多項式時間可解であることを示した．さらに，

判定アルゴリズムを実装し，その評価を行った．実装した

プログラムは，一般的に用いられる XMLのベンチマーク

に対して一般的な PC上で数十ミリ秒で動作し，ソルバを

用いた手法と比べて十分に高速に判定できることを確認し

た．これにより，提案された多項式時間判定アルゴリズム

は，理論的観点だけでなく実用上の観点からも十分に意義

があるといえる．

今後は，さらに広いDTDや XPath式のクラスに対して

充足可能性判定多項式時間アルゴリズムを提案・実装し，

実世界における DTDと XPath式に対応していく予定で

ある．
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推薦文

関西支部では，推薦論文の検討対象として支部大会を利

用することとした．そこで支部大会で口頭発表された論文

のうち，6ページに満たないものを除く 23件を対象とし，

各セッションの座長，実行委員から広く推薦を集めて候補

を 4 件に絞り，各論文に対し事後評価者 2 名の評価を加

え，実行委員会による審議を経て 3件の推薦論文候補を選

定し，上位 2件をイベント推薦枠から，残り 1件を支部年

間推薦枠から推薦することとした．

本論文は，XML文書の特定の要素を指定する問合せ言

語として広く用いられた XPathの充足可能性判定のため

の多項式時間判定アルゴリズムを実装し，その実行時間を

計測することによって効率性を検証したものであり，その

有用性は高く評価できるものであり，推薦論文にふさわし

いと実行委員会で判断された．
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