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エージェントの相互信念を扱う拡張BDI logicの演繹体系

新 出 尚 之† 高 田 司 郎†† 櫟 粛 之†††

BDI logic は，合理的エージェントの記述に用いられる時相論理体系で，CTL*にエージェントの
心的状態を記述する様相オペレータを導入し，述語論理に拡張したものである．我々は，CTL ベー
スの命題論理に限定した BDI logicに対し，sequent calculusによる完全な演繹体系を与えた．しか
し，もともとの BDI logicは，単独のエージェントの心的状態に対応する様相オペレータしか持たず，
マルチエージェント環境でのエージェントの相互心的環境の記述はできない．本論文では，我々の演
繹体系に対し，マルチエージェント環境におけるエージェントごとの心的状態様相オペレータ，およ
び相互心的状態の記述を許すように拡張したものを与え，またその体系によるいくつかの証明の例を
示す．

A Deduction System of Extended BDI logic
to Handle Mutual Belief

Naoyuki Nide,† Shiro Takata†† and Tadashi Araragi†††

BDI logics are extensions of the predicate variant of CTL* to represent the behavior of
rational agents by introducing mental state operators. We previously presented deduction
systems for CTL-based propositional BDI logics using sequent calculus. However, since the
original BDI logics have only operators to represent the mental states of individual agents,
they cannot handle mutual mental states for multiple agents. In this paper, we extend our
deduction systems so that we can handle individual and mutual mental states for multiple
agents in multi-agent environments. We also show some examples of proof in our system.

1. は じ め に

BDI logic 8)は，合理的エージェントの形式的な記述

のために Raoらによって提案された様相論理であり，

時相論理体系 CTL* 3) に，信念（BEL）·願望（DE-

SIRE） ·意図（INTEND）といった心的状態を表す様

相オペレータを導入して拡張し，さらに述語論理に拡

張したものである．エージェントの信念 ·願望 ·意図や
それらの時間変化 ·持続などを陽に記述できる利点を
持つため，合理的エージェントの仕様記述8) や，さら

に合理的エージェントの実装手法である BDIアーキ

テクチャ10),11),13) の基礎概念などに用いられている．

BDI logicの演繹体系を与えることは，合理的エー

ジェントの仕様に関する自動証明や，その実装の改

良などに有用と考えられる．そのようなものとして
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は，CTL ベースの命題論理に限定された BDI logic

の subsetに対して，Raoらが与えたもの9) があるが，

これは Hilbert styleであるため，自動証明などの応

用には適さない弱点を持つ．そこで我々は，自動証明

や実行系の構築などにより適した体系として，同じ

subsetに，sequent calculusを用いた演繹体系を与え

た14).

一方，マルチエージェント環境における知的エージェ

ントの社会的 ·合理的な振舞いに関する形式的な記述
や推論を行うには，team formation，joint ability，

joint commitment 12) など，エージェント間のコミュ

ニケーションや協調に関わる諸概念を記述できるこ

とが必要となる．そのためには少なくとも，あるエー

ジェントが他のエージェントの心的状態を明示的に推

論に用いたり，相互信念などの相互心的状態（mutual

mental state）について扱ったりする能力が必要であ

る．しかし，もともとの BDI logicは，心的状態様相

オペレータを BEL，DESIRE，INTEND の 1 つずつ

しか持たず，複数エージェントに対する心的状態オペ

レータを持たないため，マルチエージェント環境での

単独エージェントの振舞いは記述できても，エージェ
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ント相互間の心的状態や相互心的状態を明示的に扱う

ことはできなかった．エージェントの信念 ·願望 ·意図
やその時間変化を，複数エージェントに対して扱える

ように拡張した体系としては，文献 1)，12)などがあ

るが，演繹体系は扱われていない．

本論文では，我々の BDI logicの演繹体系を，複数

エージェントのそれぞれの心的状態，および相互心的

状態を表すオペレータを持つような体系に拡張し，ま

た，この体系を実際に用いた証明の例を示す．これに

よって，マルチエージェント環境における，複数エー

ジェントの心的状態や相互心的状態，あるいはその時

間変化を明示的に扱う必要のある概念を扱ったり，そ

れに関する推論を行ったりすることが可能になる．マ

ルチエージェントの信念を扱える公理体系は文献 5)な

どすでに知られるが，我々の体系は，合理的エージェ

ントの記述に有用となる，願望や意図といった信念以

外の心的状態や相互心的状態，またそれらの時間変化

まで含めてマルチエージェントを対象に扱え，しかも

sequent calculusに対するよく知られたWangのアル

ゴリズムの拡張による決定アルゴリズムを持つ点が利

点である．

2. 論 理 体 系

2.1 論理式の定義

命題記号の集合 P , およびエージェントの集合 Gr

をあらかじめ選んで固定しておく．以後，Grの有限

部分集合を「エージェント群」と呼ぶ．論理式を以下

のように定義する．

( 1 ) p ∈ P ならば p は論理式（原子命題）

( 2 ) φ と ψ が論理式，かつ i ∈ Gr ならば，

φ∨ψ，¬φ，AXφ，φAUψ，φEUψ，BELi(φ)，

DESIREi(φ)，INTENDi(φ) もそれぞれ論理式

( 3 ) φ が論理式，かつ g がエージェント群ならば，

M̂ -BELg(φ), M̂ -DESIREg(φ), M̂ -INTENDg

(φ) もそれぞれ論理式

CTLおよび CTL*の一般的な記法に合わせるため，

以後，φ AU ψ，φ EU ψ をそれぞれ，A(φ U ψ)，E

(φ U ψ) と書く．

このほか，通常使われる記号（∧，⊃など）を略記と
して導入する．具体的には，true，false，φ∧ψ，φ ⊃ ψ，

φ⇔ ψ はそれぞれ q∨¬q（ここで q は適当に選んで固

定した P の要素），¬true，¬((¬φ)∨(¬ψ))，(¬φ)∨ψ，
(φ ⊃ ψ)∧(ψ ⊃ φ)の略記，EXφ，AFφ，EFφ，AGφ，

EGφ はそれぞれ ¬AX¬φ，A(true U φ)，E(true U

φ)，¬EF¬φ，¬AF¬φ の略記とする．
意味論は 3 章で述べるが，直感的には，X は一般

的な点時刻時相論理の「次の時刻（neXt time），Fは

「将来のいつか」（Future），Gは「今後ずっと」（Glob-

ally），Uは strong untilを表し，Aは分岐時相論理に

おける「すべての未来で」（All future），Eは「ある

未来で」（Existent future）を表す．したがって，た

とえば AXφ は「すべての未来で次の時刻に φ が成

り立つ」，E(φ U ψ) は「ある未来で，将来のいつか ψ

が成り立ち，かつそのときまでずっと φ が成り立つ」

を意味する．我々の体系はベースが CTLのため，A，

E は必ず X，F，G，U のうち 1 つとペアで用いられ

る（たとえば A(Xφ ∨ Xψ) は論理式ではない）．

加えて，g がエージェント群のとき，E-BELg

(φ)，E-DESIREg(φ)，E-INTENDg(φ) は各々
∧

i∈g

BELi(φ)，
∧

i∈g
DESIREi(φ)，

∧
i∈g

INTENDi(φ) の

略記（たとえば E-BEL{i1,i2}(φ) は BELi1(φ) ∧
BELi2(φ) の略記）とし，M-BELg(φ)，M-DESIREg

(φ)，M-INTENDg(φ) はそれぞれ E-BELg(M̂ -BELg

(φ))， E-DESIREg(M̂ -DESIREg(φ))， E-INTENDg

(M̂ -INTENDg(φ)) の略記とする（M-BELと M̂ -BEL

は別のオペレータであり，違いについては 2.2 節で

述べる）．直感的には，BELi(φ) は「エージェント i

が φ を信じる」，E-BELg(φ) は「エージェント群 g

に属する各エージェントが φ を信じる」（Everyone’s

belief），M-BELg(φ) は「エージェント群 g が φ とい

う相互信念を持つ」（Mutual belief）を表す．DESIRE

や INTEND についても同様である．なお，エージェ

ントやエージェントの集合を表す変数，およびそれら

の quantifierは現時点では導入していない．

必要に応じて括弧で曖昧さを除去する．括弧がない

場合の演算子の結合順位は，単項論理記号（¬，AXな

ど），∧，∨，⊃ の順に先に結合するものとし，さらに，
∧，∨ は左結合とする．

2.2 相互心的状態

BEL，DESIRE，INTENDはそれぞれ，エージェン

トの信念 ·願望 ·意図を表すオペレータである．しか
し，相互心的状態を表現するには，これらの心的状態

オペレータの「無限のネスト」に相当するものを扱え

る必要がある．

たとえば，剛が明と 14時に駅で落ち合う約束をし

ていたが，待合せ時刻を 15時に変更したい場合を考

えよう．剛は携帯で「15時に変更しよう」と明にメー

ルする．しかし，（メールの事故など何らかの理由で）

明がそれを読み損なう可能性があるので，これでは剛

は待合せ時刻が変わったという信念を持つことはでき

ない．

では，明からの「了解」の返事を剛が受け取った場
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合はどうか．しかし，明は「私からの了解の返事を剛

は読み損なっているかもしれない」と考えて 14時に

駅へ行くかもしれない，と剛が考えると，やはり剛は

待合せ時刻の変更が成立したという信念を持てない．

さらに，「了解」の返事が両者間で何回往復しても，そ

れが有限回である限り，結局同様のことが起こる．す

なわち，変更成立の相互信念を持つには，「相手が了解

した」という信念の無限のネストが必要となる．

M-BELほかのオペレータは，そのような相互心的

状態を表現するために導入されたものである．たとえ

ば M-BEL{i1,i2}(φ) は，エージェント i1 と i2 がと

もに φ を信じ，さらに両エージェントは，それら信

念を相互に信じ，さらに両エージェントは · · ·という
相互信念を表す．

3 章で導入する意味論では，M-BEL，M̂ -BELなど

のオペレータは以下のような性質を持つ☆.

M-BELg(φ) ⇔ E-BELg(φ ∧ M-BELg(φ)) (1)

M-BELg(φ) ⇔ E-BELg(M̂ -BELg(φ)) (2)

M̂ -BELg(φ) ⇔ φ ∧ M-BELg(φ) (3)

特に，通常「相互信念」とは式 (1)で特徴付けられる

M-BELの方を指す4)．しかし本体系では，M̂ -BELほ

かを primitiveなオペレータとして導入し，M-BELほ

かを略記として導入している．

これは以下の理由による．3 章で導入する MA
(BKD45DKDIKD)CTL-structureにおいて，AG（これは

EU を用いた略記で導入される）は，AX に対応する

可視関係 Rw の閉包に対応しており，文献 14) では

これを用いて，AU/EUを持つ論理式の証明に導出の

ループを導入することによって演繹体系を構築してい

る．一方，M̂ -BELと BELにも同様の関係があり，こ

のことを用いれば，文献 14)と同様の手法で M̂ -BEL

などに関する推論規則を導入したり，健全 ·完全性の
証明を行ったりできる利点がある．このために本論文

では M̂ -BELの方を primitiveとして導入している.

3. 意 味 論

本章では，2.1 節で与えた logicの意味論を与える．

3.1 MA(BKD45DKDIKD)CTL-structure

以下のものを定めておく．

• 可能世界の集合 W ( �= ∅)
• W の各要素 w に対して，stateの集合 Stw( �= ∅)
と，その上の serialな関係 Rw ⊂ Stw × Stw

• W の各要素 w と Stw の要素 t の組に対し，命

☆ ただし，式 (3) は M̂ -BEL の定義ではないことに注意．一方，
式 (2) の右辺は本論文での M-BEL の（略記としての）定義で
あることは 2.1 節で述べたとおりである．

題記号への真偽値割当て L(w, t) ⊆ P

• Grの各要素 i に対し，W，
⋃

w∈W
Stw，W 上の

3 項関係 Bi,Di, Ii ⊂ W ×
⋃

w∈W
Stw ×W で，

以下の条件を満たすもの

◦ (w, t, w′) ∈ Bi かつ t ∈ Stw ならば t ∈ Stw′

◦ (w, t, w′) ∈ Di かつ t ∈ Stw ならば t ∈ Stw′

◦ (w, t, w′) ∈ Ii かつ t ∈ Stw ならば t ∈ Stw′

このとき，tuple M = 〈W, {Stw | w ∈ W}, {Rw |
w ∈ W}, L, Bi, Di, Ii〉 を MABDIK

CTL-structure

（Multi-Agent BDI structure）と呼ぶ．

また，それがさらに以下の条件を満たすときMA
(BKD45DKDIKD)CTL-structure と呼ぶ．以後，本論文

では簡単のためMA(BKD45DKDIKD)CTL-structureの

み扱う．

• (B-D)· · · 各 Bi は serial （すなわち，各 w, t ∈
Stw に対し，(w, t, w′) ∈ Bi となる w′ が存在

する）

• (D-D)· · ·各 Di は serial

• (I-D)· · ·各 Ii は serial

• (B-4)· · · 各 Bi は transitive （すなわち，(w, t,

w′) ∈ Bi かつ (w′, t, w′′) ∈ Bi ならば (w, t,

w′′) ∈ Bi）

• (B-5)· · ·各 Bi は Euclidean （すなわち，(w, t,

w′) ∈ Bi かつ (w, t, w′′) ∈ Bi ならば (w′, t,

w′′) ∈ Bi）

大まかには，stateは一般的な時相論理の「点時刻」

に相当し，1つの可能世界は時刻の集合からなる．Bi，

Di，Ii は，時刻ごとに定まる可能世界間の可視関係

で，それぞれ信念 ·願望 ·意図を表す．
各 Bi が reflectiveであることは要請しない．これ

を要請すると，BELi(φ) ⊃ φ が恒真となってしまう

が，これは信念に関して我々が直感的に考える性質に

合わないし，また，2つのエージェントの信念が互い

に矛盾するような状況（たとえばエージェント i が φ

を，j が ¬φ を信ずる）を記述できなくなるといった
弊害も起きるためである．

3.2 BDI logicの論理式の解釈と恒真性

w ∈ W に対し，Stw に属する stateの無限列 (t0,

t1, · · ·) であって，条件 t0 Rw t1, t1Rw t2, · · · を満た
すものを，t0 から始まる w 上の pathという．

また，w0 ∈W，t ∈ Stw0 とエージェント群 g に対

し，W に属する世界の無限列 (w0, w1, · · ·) が条件
ある i1, i2, · · · ∈ g が存在して，すべての非負整

数 n に対して (wn, t, wn+1) ∈ Bin+1

を満たすとき，この無限列を，w0 から始まる t 上の
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Bg-path と呼ぶ☆. Dg-path，Ig-path も同様に定義

する．

MA(BKD45DKDIKD)CTL-structure M = 〈W,
{Stw | w ∈ W}, {Rw | w ∈ W}, L, {(Bi,Di, Ii) |
i ∈ Gr}〉 と世界 w ∈W , state t ∈ Stw に対し，論理

式 φ が真である ((M,w, t) |= φ と書く) ための条件

を，以下のように定義する．

• φが原子命題である (φ ∈ P )場合，(M,w, t) |= φ

iff φ ∈ L(w, t)

• (M,w, t) |= ¬φ iff (M,w, t) �|= φ

• (M,w, t) |= φ ∨ ψ iff (M,w, t) |= φ または (M,

w, t) |= ψ

• (M,w, t) |= AXφ iff t Rw t
′ なるすべての t′ に

対し (M,w, t′) |= φ

• (M,w, t0) |= A(φ U ψ) iff

t0 から始まる w 上の任意の path (t0, t1, · · ·) に
対し，その中のある state ti があって以下の条件

を満たす：(M,w, ti) |= ψ, かつ 0 ≤ j < i なる

すべての j に対し (M,w, tj) |= φ

• (M,w, t0) |= E(φ U ψ) iff

t0 から始まる w 上のある path (t0, t1, · · ·) とそ
の中のある state ti があって以下の条件を満たす

：(M,w, ti) |= ψ, かつ 0 ≤ j < i なるすべての

j に対し (M,w, tj) |= φ

• (M,w, t) |= BELi(φ) iff (w, t, w′) ∈ Bi なるすべ

ての w′ に対し (M,w′, t) |= φ

• (M,w, t) |= DESIREi(φ) iff (w, t, w′) ∈ Di なる

すべての w′ に対し (M,w′, t) |= φ

• (M,w, t) |= INTENDi(φ) iff (w, t, w′) ∈ Ii なる

すべての w′ に対し (M,w′, t) |= φ

• (M,w0, t) |= M̂ -BELg(φ) iff

w0 から始まる t上の任意のBg-path (w0, w1, · · ·)
と任意の n ≥ 0 に対し (M,wn, t) |= φ

• (M,w0, t) |= M̂ -DESIREg(φ) iff

w0から始まる t上の任意のDg-path (w0, w1, · · ·)
と任意の n ≥ 0 に対し (M,wn, t) |= φ

• (M,w0, t) |= M̂ -INTENDg(φ) iff

w0 から始まる t上の任意の Ig-path (w0, w1, · · ·)
と任意の n ≥ 0 に対し (M,wn, t) |= φ

たとえば g = {a, b} のとき，図 1 では w0 および

t で M̂ -BELg(φ ∨ ψ) が成り立っている．w0 や，w0

から Ba，Bb の任意の組合せで到達可能な世界のす

☆ i1, i2, · · · は g の要素をとりつくしているとは限らない点に注
意．しかし，M̂ -BELg(φ) の解釈の定義で，任意の Bg-path 上
の任意の世界で φ が成り立つことを要求しているので，これで
支障はない．

図 1 M̂ -BEL の解釈
Fig. 1 Interpretation of M̂ -BEL.

べてにおいて，t で φ ∨ ψ が成り立つためである．
また，同図では w0，t において M-BELg(φ) も成り

立つ．w0 から Ba あるいは Bb で 1段階で到達可能

な世界のすべてにおいて，t で M̂ -BELg(φ) が成り立

つためである．これはいい替えると，w0 から Ba ある

いは Bb で 1段階で到達可能なすべての世界，またそ

れらからさらに 1段階で到達可能なすべての世界，· · ·
のすべてにおいて，t で φ が成り立つということで

もある．これは，文献 12)で M-BELg(φ) が E-BELg

(φ), E-BELg(E-BELg(φ)), · · · の無限の連言として導
入されていることとも一致する．

なお，w0，tにおいて M̂ -BELg(φ)は成り立たない．

論理式 φ が，すべての MA(BKD45DKDIKD)CTL-

structureM のすべての世界 w, state tに対し (M,w,

t) |= φ を満たすとき，φ はMA(BKD45DKDIKD)CTL-

valid であるといい，MA(BKD45DKDIKD)CTL|= φ と

書く. 誤解のおそれがない場合は，単に validである

といい，|= φ と書く場合がある．

4. 演 繹 体 系

本章では sequent calculus による演繹体系 MA
(BKD45DKDIKD)CTLを導入する．本体系では，sequent

の → の両側は論理式の multi setである．以下，ギ

リシア大文字は論理式の multi set, ギリシア小文字

は単一の論理式とし，また，論理式の multi set Γ と

単項論理演算子 K に対し，K(Γ) は Γ の各論理式に

K を付加して得られる multi set を表す（K が M̂ -

BELg などである場合も含む）．なお，文中で sequent

の範囲を明示するために，sequent 全体を [ ] でくく
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Γ → φ,∆

¬φ,Γ → ∆
(¬ 左)

φ,Γ → ∆ ψ,Γ → ∆

φ ∨ ψ,Γ → ∆
(∨ 左)

φ,Γ → ∆

Γ → ¬φ,∆ (¬ 右)
Γ → φ, ψ,∆

Γ → φ ∨ ψ,∆ (∨ 右)

ψ,Γ → ∆ φ,AXA(φ U ψ),Γ → ∆

A(φ U ψ),Γ → ∆
(AU 左)

Γ → ψ, φ,∆ Γ → ψ,AX A(φ U ψ),∆

Γ → A(φ U ψ),∆
(AU 右)

ψ,Γ → ∆ φ,EXE(φ U ψ),Γ → ∆

E(φ U ψ),Γ → ∆
(EU 左)

Γ → ψ, φ,∆ Γ → ψ,EXE(φ U ψ),∆

Γ → E(φ U ψ),∆
(EU 右)

Γ → Θ

AX(Γ) → AX(Θ)
(AX–KD)

Γ,BELi(Γ) → BELi(∆),Θ,BELi(Θ)

BELi(Γ) → BELi(∆),BELi(Θ)
(BEL–KD45)

Γ → Θ

DESIREi(Γ) → DESIREi(Θ)
(DESIRE–KD)

Γ → Θ

INTENDi(Γ) → INTENDi(Θ)
(INTEND–KD)

Γ → ∆

Γ,Γ′ → ∆,∆′ (Weak)
φ,BELi1 (M̂ -BELg(φ)), · · · ,BELin (M̂ -BELg(φ)),Γ → ∆

M̂ -BELg(φ),Γ → ∆
(M̂ -BEL 左)

Γ → φ,∆ Γ → BELi1 (M̂ -BELg(φ)),∆ · · · Γ → BELin (M̂ -BELg(φ)),∆

Γ → M̂ -BELg(φ),∆
(M̂ -BEL 右)

φ,DESIREi1 (M̂ -DESIREg(φ)), · · · ,DESIREin (M̂ -DESIREg(φ)),Γ → ∆

M̂ -DESIREg(φ),Γ → ∆
(M̂ -DESIRE 左)

Γ → φ,∆ Γ → DESIREi1 (M̂ -DESIREg(φ)),∆ · · · Γ → DESIREin (M̂ -DESIREg(φ)),∆

Γ → M̂ -DESIREg(φ),∆
(M̂ -DESIRE 右)

φ, INTENDi1 (M̂ -INTENDg(φ)), · · · , INTENDin (M̂ -INTENDg(φ)),Γ → ∆

M̂ -INTENDg(φ),Γ → ∆
(M̂ -INTEND 左)

Γ → φ,∆ Γ → INTENDi1 (M̂ -INTENDg(φ)),∆ · · · Γ → INTENDin (M̂ -INTENDg(φ)),∆

Γ → M̂ -INTENDg(φ),∆
(M̂ -INTEND 右)

（ただし，Θ はたかだか 1 つの論理式，i ∈ Gr, g = {i1, · · · , in} ⊂ Gr とする）

図 2 MA(BKD45DKDIKD)CTL の推論規則
Fig. 2 Inference rules for MA(BKD45DKDIKD)CTL.

ることがある．

4.1 推 論 規 則

推論規則は 図 2 にあげられたものである．この体

系には cutはない．なお，簡単のため，本論文では文

献 7)で導入した心的状態の整合性公理は扱わない．

名前に「左」「右」がつく規則は，逆向き（結論か

ら前提へ）に見ると，→ のそれぞれ左か右のどれか

の論理式 φ のトップレベルのオペレータを除去する

役割を果たしている．これを，その規則の φ に対す

る適用と呼ぶ．また，以後，sequentに対する規則の

「適用」も，特記のない限り逆向きの適用を意味する．

文献 14)と同様，結論より前提が大きい規則が存在

するため，決定アルゴリズムとしてWangのアルゴリ

ズムをそのまま用いることはできない．しかし，5.3

節に述べるように，ループが生じた時点でWangのア

ルゴリズムの適用を打ち切り，かつ，一定の条件を満

たすループを証明として認めることにより，AU，EU，

M̂ -BELなどのオペレータを持つ論理式の証明を行う

ことができ，かつ，証明可能性の判定を有限時間で行

うことが可能になる．

4.2 証明可能性の定義

ここでは，演繹体系MA(BKD45DKDIKD)CTL にお

ける，sequent の証明可能性の定義を与える．以下，

木のノードの「子孫」「祖先」にはそのノード自身も

含むものとする．

定義 4.1 S を sequentとする．ある木の各ノードが

1つの sequentをラベルとして持ち，根のラベルが S

で，かつ葉以外の任意のノードが条件

N の子ノードが N1, · · ·, Ni であり，N,N1, · · ·,
Ni のラベルがそれぞれ S′, S1, · · ·, Si であるな

ら，S1 · · · Si

S′ という推論規則が存在する

を満たすとき，この木を S の推論木と呼ぶ．

定義 4.2 S の推論木 T の葉でないノード N0 から，

その子孫の葉ノード L までの経路 N0, N1, · · ·, Nn

(= L) が以下の条件

( 1 ) N0 と L は等しいラベルを持つ

( 2 ) N1, · · ·, Nn−1 のいずれも L と等しいラベルを

持たない

をすべて満たすとき，この経路を導出のループと呼ぶ．

定義 4.3 導出のループ N0, N1, · · · , Nn (Nn が葉)を，

(N0, N1, · · · , Nn, N0, · · ·) という輪と見たとき，これ
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...

Γ,Γ′ → q

M̂ -INTENDg(p ⊃ q), M̂ -INTENDg(p) → M̂ -INTENDg(q)

INTENDi1(M̂ -INTENDg(p ⊃ q)), INTENDi1(M̂ -INTENDg(p)) → INTENDi1(M̂ -INTENDg(q))
(INTEND–KD)

�

Γ,Γ′ → INTENDi1(M̂ -INTENDg(q))
(Weak)

...

Γ,Γ′ → INTENDi2(M̂ -INTENDg(q))

Γ,Γ′ → M̂ -INTENDg(q)
(M̂ -INTEND右)

Γ, M̂ -INTENDg(p) → M̂ -INTENDg(q)
(M̂ -INTEND左)

M̂ -INTENDg(p ⊃ q), M̂ -INTENDg(p) → M̂ -INTENDg(q)
(M̂ -INTEND左)

...
→ M̂ -INTENDg(p ⊃ q) ∧ M̂ -INTENDg(p) ⊃ M̂ -INTENDg(q)

(ここで Γ = {p ⊃ q, INTENDi1(M̂ -INTENDg(p ⊃ q)), INTENDi2(M̂ -INTENDg(p ⊃ q))},
Γ′ = {p, INTENDi1(M̂ -INTENDg(p)), INTENDi2(M̂ -INTENDg(p))})

図 3 MA(BKD45DKDIKD)CTL での証明例
Fig. 3 Example of proof in MA(BKD45DKDIKD)CTL.

が次のいずれかの条件を満たしていれば，このループ

を，終局性論理式 ρ を持つ導出のループと呼ぶ．

• → の左のある論理式 ρ = A(φ U ψ) が，AU左の

適用で AX ρ になっては AX–KD の適用で ρ に

戻ることを繰り返している（ただし，→ の左に

ρ が k 個ある場合に，そのうちの k′ 個 (k > k′)

をWeakで消すことはかまわない．AX ρ につい

ても同様．また以降の項目についても同様）

• → の左のある論理式 ρ = E(φ U ψ) が，EU左の

適用で EX ρ に，¬ 左の適用で → の右の AX¬ρ
に，次いで AX–KDの適用で → の右の ¬ρ にな
り，¬ 右の適用で → の左の ρ に戻ることを繰り

返している

• → の右のある論理式 ρ = M̂ -BELg(φ) が，M̂ -

BEL右の適用で BELi(ρ) になっては BEL–KD45

の適用で ρ に戻ることを繰り返している（i ∈ g,

i は毎回異なってもよい）

• → の右のある論理式 ρ = M̂ -DESIREg(φ) ある

いは ρ = M̂ -INTENDg(φ) が，同様の条件を満た

している

たとえば 4.3 節の図 3 において， で示されるノー

ドから，真ん中の分岐の葉までの経路は，終局性論理

式 M̂ -INTENDg(q)を持つ導出のループになっている．

定義 4.4 sequent S が証明可能であるとは，以下の

条件をすべて満たす S の推論木 T が存在することで

ある．

( 1 ) T のすべての葉は，導出のループの終点である

か，あるいは initial sequent（Γ, φ → ∆, φ の

形の sequent）をラベルとして持つ．

( 2 ) T ′ のすべての導出のループを合わせたグラフ

（導出のループに含まれるノードと枝すべてか

らなるグラフ）の各連結成分 T ′（これは T の

部分木でもある）に対し，ある論理式 ρ があっ

て，T ′ に含まれる T の導出のループはすべて，

終局性論理式 ρ を持つ．

演繹体系 MA(BKD45DKDIKD)CTL において，se-

quent [→ φ] が証明可能なとき，論理式 φ が証明

可能であるといい，� φ と書く．
4.3 証 明 の 例

図 3（g = {i1, i2} とする）は，ループを持つような
証明の例である．本質的な部分を見やすくするため，

およびスペースの都合で，枝の一部を持ち上げ，また

一部の過程を略した. 図中には，共通の終局性論理式

M̂ -INTENDg(q) を持つ 2つの導出のループがある．1

つは で示されるノードから真ん中の分岐の葉まで，

もう 1つは同ノードから右の分岐（略されているが，

真ん中の分岐と同様）の葉までである．

5. 健全性 ·完全性
2.2節で述べた，AXとAGの間の関係と，BELと M̂ -

BEL の間の関係の類似性に着目すれば，MA(BKD45

DKDIKD)CTL-structure に対する本体系の健全性や完

全性は，ほぼ文献 14)と同じ方法で示せる．

5.1 健 全 性

sequent S = [φ1, φ2, · · · , φn → ψ1, ψ2, · · · , ψm] (n

≥ 0 ≤ m) に対し，論理式 ¬φ1 ∨ · · · ∨ ¬φn ∨ ψ1 ∨
· · · ∨ ψm （ただし n = m = 0 のときは false）を，

S に対応する論理式と呼ぶ．S に対応する論理式が

(M,w, t) で真のとき，(M,w, t) で S が真であるとい

い，(M,w, t) |= S と書く．特に，sequent S が valid

であるとは，S に対応する論理式が validであること

と定義する．

空 sequent [→]をラベルに持つ 2 つのノード N0，

N1 からなる導出のループを trivialなループと呼ぶ．
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補題 5.1 trivialでない導出のループの中では，推論

規則AX–KD，BEL–KD45，DESIRE–KD，INTEND–

KDのいずれかが少なくとも 1回適用されており，か

つ，これらのうちたかだか 1種類しか使われていない

（ex. AX–KDと BEL–KD45の両方が使われているよ

うなことはない）☆. また，空 sequentは現れない．

証明 ある sequent に対し，AX–KD，BEL–KD45，

DESIRE–KD，INTEND–KD 以外の規則のみを適用

していくと，いつかは原子命題かトップレベルが AX，

BEL，DESIRE，INTENDの論理式ばかりの sequent

になって行き詰まり，trivialでないループは作れない．

また，ループ中に AX–KDと BEL–KD45の両方が

あるとする．AX–KDの結論の sequent（これは空で

ない）中の論理式であって，サイズ（原始命題とオペ

レータの個数の合計）が最大のものを 1つとり，それ

を AXφ とすると，以後各規則の順向きの適用で，こ

の論理式は AXφ あるいは φ を部分論理式に持つ論理

式に変化し（消されることはない），BEL–KD45の順

向き適用で，BELの内部に AXφあるいは φを持つ論

理式に変化する．ループを一周して，元の AX–KDを

再度順向き適用すると，それらをさらに AXの中に持

つ論理式が結論の sequent 内にできることになるが，

これは AXφ のとり方に反する．よって，ループ中に

AX–KDと BEL–KD45の両方があることはない．ほ

かの組合せについても同様．

定理 5.2 体系MA(BKD45DKDIKD)CTLは健全である．

証明 sequent S の推論木 T に含まれるすべての導出

のループを合わせたグラフ G の連結成分の個数 j に

関する帰納法で示す．j = 0 の場合は trivialなので，

j < k (k > 0) の場合を仮定して j = k の場合を示す．

S が validでないとする．すべての推論規則は，結

論が validでないなら前提のどれかが validでない．し

たがって T の根から子へ，ラベルが validでないノー

ドを選んでたどっていくことができる．するといつか

は，G のある連結成分 T ′ の根 R に着く．なぜなら，

そうでないと導出のループの終点でない葉に着いてし

まい，矛盾するからである．

T ′ に含まれる T の導出のループが共通に持つ終

局性論理式を ρ とする．ρ は A(φ U ψ)，E(φ U ψ)，

M̂ -BELg(φ)，M̂ -DESIREg(φ)，M̂ -INTENDg(φ)のい

ずれかの形である．

ρ = M̂ -INTENDg(φ) とする．R からさらに子へ，

ラベルが valid でないノードを選んでたどっていく．

☆ ただし，DESIREi に対する DESIRE–KD と DESIREj に対す
る DESIRE–KD の両方が使われる (i �= j) ような可能性はあ
ることに注意．

このとき T ′ の外に出ることはない．なぜなら，R の

子孫のうち T ′ に属さないノードのラベルは，帰納法

の仮定から validだからである．

するといつかは，あるノード N ′ とその子ノードの

間で，ρ に対する M̂ -INTEND右が適用されている箇

所に着く．

N ′ のラベルを S′ = [Γ → M̂ -INTENDg(φ),∆]

とし，それを結論とする M̂ -INTEND 右の前提のう

ち valid でないものを S1 = [Γ → INTENDi1

(M̂ -INTENDg(φ)),∆], · · ·, Sk = [Γ → INTENDik

(M̂ -INTENDg(φ)),∆] とする．Γ → φ,∆ は定義 4.3

からループの外であり，したがって validであるので

この中には入らない．また，ある (M,w, t) が存在し

て (M,w, t) �|= S′, (M,w, t) �|= ρ, (M,w, t) |= φ,

(M,w, t) �|= S1, · · ·, (M,w, t) �|= Sk である．

S1 をラベルに持つ N ′ の子ノードを N1 とする．補

題 5.1より，N1 からその子ノードへの過程で使われて

いる推論規則は AX–KD，BEL–KD45，DESIRE–KD

以外のいずれかである．それが INTEND–KD以外で

あれば，(M,w, t) �|= S′
1 を満たすラベル S′

1 を持つ

N1 の子ノード N ′
1 が存在する．また，INTEND–KD

であれば，N1 の唯一の子ノード N ′
1 のラベル S′

1 に

対して，w Ii1 w
′ かつ (M,w′, t) �|= S′

1 となる w′ が

存在し，かつ，w Ii1 w
′ を満たす任意の w′ に対し，

(M,w′, t) �|= S′
1 iff (M,w′, t) �|= ρ となる．いずれの

場合も N1 は T ′ の中にある．

以下，N1 から N ′
1 への過程と同様にして，N

′
1 か

らそのある子ノード N ′′
1 へ，さらにその子ノード

へ · · ·とたどることを繰り返し，T の葉（T ′ の葉でも

ある）にたどり着いたら，それと同じラベルを持つ T ′

の（葉でない）ノードに戻ってさらに続けていく．この

とき，S1 の → の右の INTENDi1(ρ) は，INTEND–

KDを適用されて ρ に戻っては，M̂ -INTEND右の適

用で INTENDsome(ρ) に変わることを繰り返す．

S2, · · ·, Sk に対しても同様の議論が可能である．し

たがって，t 上のどの Ig-path w,w′, · · · においても，
ずっと ρ が偽かつ φ が真であるか，あるいはどこか

で ρ が真になる．これは (M,w, t) �|= ρ に反する．

ρ = A(φ U ψ)，ρ = E(φ U ψ)，ρ = M̂ -BELg(φ)

あるいは ρ = M̂ -DESIREg(φ) の場合も同様である．

特に，前 2者の場合は文献 14)と同じである．以上か

ら，S は validである．

5.2 完 全 性

本章では体系MA(BKD45DKDIKD)CTL の完全性を

示す．これは，証明可能でない sequentに対し，それ

を偽とするMA(BKD45DKDIKD)CTL-structureを構築
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できることを示すことで行う．

以後，ある sequent S に対し，以下の操作を行うこ

とを「手順 A」と呼ぶ．

S に，¬/∨/AU/EU/M̂ -BEL/M̂ -DESIRE/M̂ -

INTEND 左 ·右を可能な限り適用する．次いで，
得られた各 sequentの → の左どうしあるいは右

どうしに同じ論理式が複数回現れていれば，Weak

でそれを 1つに減らす．

また，ある sequent S に対し，以下のいずれかの操

作を行うことを「手順 B」と呼ぶ．

( 1 ) Weak を用いて，→ の左ではトップレベルが

AX の論理式以外をすべて消す．→ の右では，

トップレベルが AXの論理式があれば，そのう

ち 1つを残して他を消し，そうでなければすべ

て消す．

次いで AX–KDを適用する．

( 2 ) ある i ∈ Gr に対し，Weakを用いて，→ の左

右それぞれについて，トップレベルが BELi の

論理式すべてを残し，他を消す．

続いて BEL–KD45を適用する．その際，→ の

右が空なら ∆, Θを空とし，そうでなければ→
の右のうち 1つを Θ, それ以外を ∆ と置く．

( 3 ) ある i ∈ Gr に対し，Weak を用いて，→ の

左ではトップレベルが DESIREi の論理式以外

をすべて消す．→ の右では，トップレベルが

DESIREi の論理式があれば，そのうち 1 つを

残して他を消し，そうでなければすべて消す．

次いで DESIRE–KDを適用する．

( 4 ) INTENDについて ( 3 )と同様のことを行う．

さらに，論理式 φ′ が φ の準部分論理式であるとは，

φ′ が，以下を満たす最小の集合 Q の要素であること

と定義する（Q が有限集合であることに注意）．

• Q � φ

• Q � ψ かつ ψ′ が ψ の部分論理式ならば Q � ψ′

• Q � A(ψ U ξ) ならば Q � AXA(ψ U ξ)

• Q � E(ψ U ξ) ならば Q � EX E(ψ U ξ)

• Q � M̂ -BELg(ξ) かつ i ∈ g ならば Q � BELi

(M̂ -BELg(ξ))

• Q � M̂ -DESIREg(ξ) かつ i ∈ g ならば Q �
DESIREi(M̂ -DESIREg(ξ))

• Q � M̂ -BELg(ξ) かつ i ∈ g ならば Q �
INTENDi(M̂ -INTENDg(ξ))

5.2.1 MA(BKD45DKDIKD)CTL-structureの構築

S を，証明可能でない sequent とする．なお，Gr

を S に現れるエージェントの集合に限定しても，以降

の議論に悪影響はないので，本章では以降そうする．

まず，S に対し，以下の条件 A を満たすような有

限木 T を作る．
［条件 A］

( 1 ) 各ノードは第 1 ·第 2 ラベルを持つ．ラベルは

いずれも 1つの sequent.

( 2 ) 根の第 1ラベルは S. 根以外のノード（N とす

る）の第 1ラベルは，N の親（M とする）の

第 2ラベルに対し手順Bを適用して得られたも

ののうち 1つ（このとき，Weakによってトッ

プレベルが BELi の論理式を残しているなら，

N を M の BELi 子と呼ぶ．AX子，DESIREi

子なども同様に定義する）．

( 3 ) 各ノードの第 2ラベルは，第 1ラベルに手順A

を適用して得られる sequentで，証明可能でな

いもののうち 1つ.

( 4 ) 各枝には 1つのタグが付く．あるノードからそ

の BELi 子への枝には BELi というタグが付

き，AX子などの場合も同様．

( 5 ) あるノード N の子 M，M ′ で，第 2ラベルが

等しく，かつ N から M，M ′ への枝のタグが

等しいようなものは存在しない．

( 6 ) あるノード N が葉であるなら，N のある祖先

M ( �= N) で，第 2 ラベルが N と等しいもの

が存在する（この場合，M を N のループ源，

M から N までの経路をループ経路という）．

( 7 ) 葉でないどのノードにも，以上の条件を満たす

範囲で可能な限り多くの子ノードが存在する.

補題 5.3 S を与えたとき，条件 Aを満たす木のノー

ドの第 2ラベルとして可能な sequentは有限個しか存

在しない．

証明 S′ がそのような木のあるノードの第 2 ラベル

であるならば，S′ に含まれうる論理式は，S に含ま

れる論理式の準部分論理式のみであり，かつ，S′ の

‘→’の左どうしや右どうしに同じ論理式はない．

補題 5.4 有限木 T は有限の手間で必ず作ることがで
きる．

証明 条件 Aを満たすようになるべく多くの枝を根か

ら伸ばしていき，祖先（自分以外の）と同じ第 2ノー

ドを持つノードについては，それ以上枝を伸ばすのを

やめればよい（第 2 ラベルとして可能な sequent は

補題 5.3 より有限個であること，どのノードの子も有

限個しか存在しえないこと，および，ループ源でない

ノードに対しては，AX子や BELi 子などを必ず 1つ

以上作れることに注意）．

以上の過程は，文献 14)の 6章で有限木を構築する

過程とほぼ同じであるが，あるノードの AX子以外に
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ついても，第 1 ラベルから項目 3 の過程で得られる

証明可能でないすべての sequentについて，それを第

2ラベルとする子ノードを作る（項目 7）点が異なる．

なお，明らかに以下の補題が成り立つ．

補題 5.5 T の任意のノード N の第 1 ラベル S と

第 2 ラベル S′, および任意の (BKD45DKDIKD)CTL-

structure M とその世界 w，state t に対し，もし

(M,w, t) �|= S′ ならば (M,w, t) �|= S である．

以上のようにして作った T に対し，以下の性質 B

を満たす T ′ が必ず存在する（証明は文献 14)の 6章

中の「AXループの融合」の箇所と同じ）．ただし，T ′

においては，ある葉 N のループ源とは，N と同じ第

2ラベルを持つ N の祖先ノードのうち，最も根に近

いものをいう．

［性質 B］

( 1 ) 条件 Aのうち項目 7 以外はすべて満たす．ま

た，AX子以外の子については項目 7 も満たす．

( 2 ) あるノード N が葉でないなら，N の第 2 ラ

ベルに手順 Bの項目 1 を適用して得られる各

sequentに対して，それを第 1ラベルに持つ N

の AX子が 1つ以上存在する．

( 3 ) タグ AXの枝のみからなる任意のループ経路 r

に対し，以下の条件を満たす T の部分木 � が

存在する．

• � は，T のタグ AXの枝のみからなるルー

プ経路 1つ以上を合わせてできる木である．

• � に属する兄弟ノードどうしの第 1ラベル

は等しい．

• � は以上を満たす木の中で（包含関係で）

極大である．

• � の各ノードに対し，それと第 1 · 2ラベル
の等しい r のノードが存在する．

以下，この T ′ を改めて T とおく．また，この置き
換え操作を「AXループの融合」と呼ぶ．

次に，T に次の条件
• N ′，N ′′ は N の子であり，N ′ �= N ′′ で，N ′ と

N ′′ の第 1 ラベルは等しく，N から N ′ への枝

と N ′′ への枝のタグは等しい．

• N から N ′ への枝はどのループ経路にも含まれ

ない．

を満たすノード N，N ′，N ′′ がある限り，N ′′（とそ

の子孫）を T から削除する．この操作は性質 Bを崩

さない．この操作を「modal枝の枝刈り」と呼ぶ（文

献 14) の 6 章中の「AX 枝の枝刈り」に相当するが，

AX以外にも行うところが異なる）．

ここで，各 i ∈ Gr に対し，ノード M からタグ

BELi の枝のみを 0回以上たどって（葉に着いたらそ

のループ源に移って続行できるとする）ノード N に

行けるとき，M
i

� N と書くことにする．すると，任

意の i ∈ Gr と任意のノード M に対し，ノードの集

合 Nsがあって，以下を満たす．

• ある N ∈ Ns があって M
i

� N．

• N ∈ Ns, N ′ ∈ Ns かつ N
i

� N ′ ならば

N ′ i
� N .

また，そのような Nsに属する各ノードの，第 2ラ

ベルの → の左右にあるトップレベルが BELi の論理

式の集合は，すべて等しい．これは，タグ BELi の枝

をたどる過程では，トップレベルが BELi の論理式の

集合は，単調非減少であることによる．

そこで，各 i ∈ Gr と T の各ノード M とに対し，

上を満たす Ns を 1 つとり，M からのタグ BELi の

枝をすべて削除して，代わりに Nsのすべての要素へ

M からタグ BELi の枝を新設する．この作業は，各

i ∈ Gr および各 M に対して同時並行で行う．この過

程を「BEL 枝の再構築」と呼ぶ．文献 14) の 6 章中

の同名の過程にほぼ相当するが，各 i に対して行うこ

と，またこのため T は必ずしも木でなくなる点など
が異なる．また，この操作によって，あるノードには

入る枝がなくなる場合があるが，そのようなノードの

削除は後に行う．

次いで，BEL枝の再構築の直前の段階で葉であった

ようなノード N に対し，N への枝をすべて，N の

ループ源であったノードに向けて付け替える．また，

各 i ∈ Gr について，タグ BELi の枝が推移性および

Euclidean 性（3.1 節の (B-4），（B-5) に相当）を満

たすのに必要なだけ，それらの枝を増やす．これらが

完全性の証明に悪影響を与えないことは，補題 5.5, お

よび，BEL枝の再構築を行っておいたことによって保

証される．その後，入る枝がもはやないノードをすべ

て削除する．

以上が済めば，T の各ノードに対して，それに対応
する世界と stateのペア (w, t) を作り，タグ AX の枝

で結ばれるノードどうしは同じ世界の異なる state, そ

の他の枝で結ばれるノードどうしは異なる世界の同じ

stateに対応するようにする（これが可能なことは補

題 5.1 で保証される）．さらに，タグ AX の枝に応じ

て関係 Rw，タグ BELi などの枝に応じて関係 Bi な

どを定め，また，各ノードの第 2ラベルの → の左に

ある原始命題が，そのノードに対応する世界と state

で真（それ以外の原始命題は偽）になるように，MA
(BKD45DKDIKD)CTL-structureを作る．
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5.2.2 完全性の証明

定理 5.6 体系MA(BKD45DKDIKD)CTLは完全である．

証明 以下，T の各ノードを，それに対応する世界と
state のペア (w, t) と同一視する．5.2.1 項の手順で

作られたMA(BKD45DKDIKD)CTL-structure M とグ

ラフ T が以下の性質を持つことを示せば十分である．
Stw � t を満たす任意の w，t に対し，T のノー
ド (w, t) の第 1 ·第 2ラベルの sequent の→ の

左の論理式は (M,w, t) で真，→ の右の論理式は

(M,w, t) で偽である．

これを示すには，sequentの→の左右に現れる論理
式の構造に関する帰納法を，M のすべての stateに対

して同時並行で適用すればよい．特に，A(φ U ψ)，E

(φ U ψ) に関しては文献 14)と同じである（この部分

は，AXループの融合が行われていることに依存する）．

M̂ -INTENDg(φ) については以下のように示せる．

• → の左の M̂ -INTENDg(φ) · · · この論理式に対
し，T の作成過程で (w, t) の第 1 ラベルから第

2ラベルに至るまでのどこかで M̂ -INTEND左が

適用されている．その前提のうち φ は帰納法の

仮定から (M,w, t) で真．また，w Ii w
′ を満た

す任意の i ∈ g と w′ に対し，T のノード (w′, t)

の作成過程で → の左に再度 M̂ -INTENDg(φ) が

現れるので，これに同様の議論を適用して，φ は

(M,w′, t) でも真，さらに w′ Ii′ w
′′ を満たす任

意の i′ と (w′′, t) に対して以下同様の議論を繰り

返すことにより，結局 w0 から始まる t 上のすべ

ての Ig-path でずっと φ が真となる．したがっ

て (M,w, t) で M̂ -INTENDg(φ) は真．

• → の右の M̂ -INTENDg(φ) · · · いま，これが真だ
と仮定する．この論理式に対し，T の作成過程で
(w, t) の第 1ラベルから第 2ラベルに至るまでの

どこかで M̂ -INTEND右が適用されている．その

次の sequentが M̂ -INTEND右の前提の一番左だ

とすると，帰納法の仮定から φ が (M,w, t) で偽

となり矛盾するので，次の sequent は，ある i1

があって [Γ → INTENDi1(M̂ -INTENDg(φ)),∆]

の形である．したがって，→の右に M̂ -INTENDg

(φ) を持つある sequent S′ と，w Ii1 w
′ を満た

すある w′ があって，w′ の第 1ラベルが S′ であ

る．また，そのような任意の w′ に対し，(w′, t)

で M̂ -INTENDg(φ) は真である．

そこで，そのような w′ のそれぞれについて，同

様の議論を繰り返すことにより，S′ には，終局

性論理式 M̂ -INTENDg(φ) を持つ導出のループか

らなる連結成分 T ′ を持つ推論木が存在する．し

かも，その推論木のうち，T ′ の外へ行く部分は，

それに相当する部分が T になかった（さもなけ
れば，modal枝の枝刈りによって，ループの方が

切られているはずである）ので，証明可能である

ことになる．すると，定義 4.4 から S′ は証明可

能であったことになり，矛盾する．

また，M̂ -BELg(φ), M̂ -DESIREg(φ) についても同様

である（→ の右の M̂ -BELg(φ) については，BEL枝

の再構築が行われているため，T において BELi で

ない枝が入るノードから BELi のみでたどる過程を，

推論木中の手順 B の項目 ( 2 ) および手順 A のみの

適用からなる過程に対応させることができることに注

意）．

5.3 判定アルゴリズムと処理系

判定アルゴリズムは，5.2.1 項でのMA(BKD45DKD

IKD)CTL-structureの構築手順とほぼ同様のものを，証

明可能かどうかまだ分からない sequentにも適用する

ことで得られる．

まず，与えられた sequent S に 5.2 節の手順 Aを

適用する．この結果得られる sequentのうち，様相オ

ペレータを持たないか，S からの過程ですでに現れて

いる sequentと同じものについては何もしない．そう

でないもののそれぞれに対しては，手順 Bを適用し，

次いで，得られた各 sequentに対し，同様の操作を繰

り返す．

こうして，定義 4.4 の条件を満たす推論木が作れれ

ば S は証明可能である．また，できなければ，有限

の手間でこの操作は行き詰まり，証明可能でないと分

かる．現在，このアルゴリズムを Prologでインプリ

メントした処理系が動作している☆.

CTLの充足可能性の決定問題が，論理式の大きさ

に対して決定性指数時間完全であることはすでに知ら

れているので2), 本アルゴリズムをはじめ，BDI logic

あるいはその拡張の決定アルゴリズムの複雑さもそれ

を下回ることはない15). しかし，実際的な例において

十分短い時間で本アルゴリズムが実行できる処理系が

作成できれば，有用性はあると考えられる．ただし，

実際の処理系の動作効率の改善については，現在，検

討を継続中である．

6. 例

6.1 Joint Commitmentと Joint Ability

本章では，エージェント間のコミュニケーションや

☆ ftp://ftp.ics.nara-wu.ac.jp/~nide/research/mbdi-1.

01.tgz に置かれている．
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• 少なくとも 1 つの path で ac-

tion αj が実行され，その実行
後にはいつか φ が成立

• αj が実行されるようなすべての
path において，その実行後にい
つか φ が成立

図 4 (Achvs αj φ) の単純化
Fig. 4 Simplifying (Achvs αj φ).

協調などに関する性質の記述や証明の例を示す．

文献 12)の 6章では，本論文のM-BELなどと同じ

ものを用いて，joint commitment や social conven-

tionなど合理的エージェントの間の協調行為にかかわ

る様々な概念を記述している．たとえば，エージェン

ト群 g が φ に対して blind social commitmentを持

つことを表す論理式 (Teamblind g φ) ☆を同書では
∧

i∈g
(¬BELi(φ) ∧

A(INTENDi(φ) ∧ (BELi(φ) ⊃ A(INTENDi(χ1) U χ1)) U χ1))

ここで χ1 = M-BELg(φ)

と定義している．この式を ψ とおき，i1, i2 ∈ g とし

たとき，ψ ⊃ A(INTENDi1(φ) U BELi2(φ)) は本体系

で証明可能な論理式の 1つである．これは「g が φ に

対する blind commitment を持つなら，i1 は少なく

とも i2 が φ を信じるまでは φ を意図する」を表す．

このような例を扱うには，個別エージェントの意図や

信念，エージェント群の相互信念や，その時間変化を

扱える能力が必要となる．

Pentium IV 2.4GHz，メモリ 256MBの PC上の

Linux 2.4.20上で稼働する SWI-Prolog 5.0.0で，5.3

節で述べた処理系を用いて，g = {i1, i2} の場合のこ
の式の証明に 7.78秒を要した．実際の証明は略する．

もう 1つの例として，joint abilityに関する推論の

例をあげる．この概念は，文献 12)の 8章で，協調が

起こる可能性の記述のために導入されている．

同書ではまず，「g は action αを行うエージェント群

である」を表す論理式 (Agts α g) と，「α は φ に適し

た planである」を表す論理式 (Achvs α φ) を導入す

る．前者は primitiveに近いが，後者は「少なくとも

1つの未来で，action α が実行され，その後いつか φ

が成り立つ」と「action α が実行されるようなすべて

☆ 同書では (Teamblind g φ ψ) と表記されているが，定義に ψ

は使われていない．

の未来において，その後にはいつか φ が成り立つ」の

andとして定義される（詳細略）．次いで 0階の joint

ability（エージェント群 g は何らかの actionによっ

て直接に φ を達成できる）を表す論理式 (J-Can0 g

φ) を

∃α M̂ -BELg((Agts α g) ∧ (Achvs α φ))

で☆☆, また k 階の joint ability (k > 0)を (J-Cank g

φ) ≡ (J-Cank−1 g (J-Can0 g φ)) で定義している．

これらの定義やその意味論には，actionの構造（連

接 ·選択 ·反復）に関する帰納法や，action に関する

quantifierが使われている．同書では actionの扱いに

関して，ほぼ dynamic logic 6) 相当の記述力を導入し

ていることが，それを可能にしている．しかし，残念

ながら現在のところ我々の体系にはそのようなものが

導入されていないため，任意の action expressionに

関する表現を行うことがまだできない. そこで，若干

の単純化のための仮定を置く．

まず，エージェントが実行可能なすべてのプランは

α1, α2, · · ·, α� と列挙可能であり，各 αj は atomic

action aj
1, a

j
2, · · ·, aj

nj
を単にこの順に実行するもの

であるとする．また，atomic action aを，その action

の実行直後の時間に原子命題 a が成り立つことと同

一視する．すると，(Achvs αj φ) を以下のものの略

記ととらえることができる（図 4）☆☆☆.

☆☆ 同書には M̂ -BEL はないので，正確には同書では ∃α(M-BELg

((Agts α g) ∧ (Achvs α φ)) ∧ (Agts α g) ∧ (Achvs α φ))

で定義されている．なお，本論文にもあるが同書と表記が異な
るオペレータについては，本論文での表記を用いた．

☆☆☆ EX や AX があるのは，ここでは action を atomic action の
単純な連接（ただし連続する 2 つの atomic action の間に時
間が空いてもよい）に単純化していることと，atomic action

を，その action の実行直後の時間に成り立つ原始命題と同一視
していることによる．複数の atomic action の同時実行も考慮
するのであれば，EX や AX を適宜取り去ればよいが，そうし
ても以下の議論に本質的影響はない．
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...

BELi1(M̂ -BELg(ξ1)), M̂ -BELg(ξ1) → BELi1(ψ), (J-Cank g φ)

BELi1(M̂ -BELg(ξ1)), M̂ -BELg(ξ1) → BELi1(ψ), ψ

BELi1(M̂ -BELg(ξ1)), M̂ -BELg(ξ1) → BELi1(ψ),BELi1(ψ)
(BEL–KD45, Weak, M̂ -BEL左)

�

· · ·
BELi1(M̂ -BELg(ξ1)), M̂ -BELg(ξ1) → BELi1(ψ), ψ

(M̂ -BEL右)

ξ1,BELi1(M̂ -BELg(ξ1)),BELi2(M̂ -BELg(ξ1)) → BELi1(ψ)
(BEL–KD45, Weak)

M̂ -BELg(ξ1) → BELi1(ψ)
(M̂ -BEL左)

� ...
M̂ -BELg(ξ1) → BELi2(ψ)

M̂ -BELg(ξ1) → M-BELg(J-Cank g φ)
(M̂ -BEL右)

� ...

M̂ -BELg(ξ2) → M-BELg(J-Cank g φ) · · ·
→ (J-Cank g φ) ⊃ M-BELg(J-Cank g φ)

(Classical)

(ここで ψ ≡ M̂ -BELg(J-Cank g φ), ξj ≡ (Agts αj g) ∧ (Achvs αj (J-Cank−1 g φ)))

図 5 joint ability に関する証明例（1）
Fig. 5 Proof of a property regarding joint ability (1).

EXEF(aj
1 ∧ EX EF(aj

2 ∧ · · · (· · · ∧ EX EF(aj
nj

∧ EFφ) · · ·) · · ·)) ∧
AXAG(aj

1 ⊃ AXAG(aj
2 ⊃ · · · (· · · ⊃ AXAG(aj

nj
⊃ AFφ) · · ·) · · ·))

さらに，各 (Agts α g) を原子命題として扱う．

以上の仮定を行うと，(J-Can0 g φ) は
∨�

j=1
M̂ -BELg((Agts αj g) ∧ (Achvs αj φ))

の略記として導入できる（k > 0 の場合の (J-Cank

g φ) は上記のとおり）．するとたとえば，任意の特

定の k ≥ 0 とエージェント群 g に対する (J-Cank

g φ) ⊃ M-BELg(J-Cank g φ) や (J-Cank g φ) ⊃
EFφ ∧ M-BELg(EFφ) などが証明可能である．これ

らは「エージェント群 g が，φ に関する k 階の joint

abilityを持つなら， 1© g はそのことを相互信念とし

て持つ 2©φ はある未来で達成可能であり，またその

ことを g は相互信念として持つ」を意味する．この

ように，（単純化が必要という制限はあるものの）文献

12)で示されている，joint abilityに関するいくつか

の性質（同書では公理系は導入されていないので，恒

真性のみ示している）の本質部分を証明することがで

きている．図 5，図 6 に k > 0, g = {i1, i2} の場合
のこれらの証明を示す．4.3 節で行ったような証明図

の省略を，同様の理由でここでも行うほか，複数の推

論規則の適用を適宜 1つにまとめて示す．

さらに，M-BELg(J-Cank g φ)∧M-INTENDg(φ)を

(PreTeamk g φ)と略記すると，これは「g は何らかの

actionによって k+1 段階で φを達成できるという相

互信念を持ち，しかも φ を相互意図として持つ」を意

味し，同書の PreTeam（team formationが起こるた

めの条件）に近いことを表現できる．このとき，（i ∈ g

...

(J-Can0 g φ) → EFφ
...

(J-Cank−2 g φ) → EFφ (ここで ψ ≡ M̂ -BELg(EFφ), ξj ≡
(Agts αj g) ∧ (Achvs αj (J-Cank−1 g φ)))

...

(J-Cank−1 g φ) → EFφ
...

(Achvs α1 (J-Cank−1 g φ)) → EFφ

� ...
BELi1(M̂ -BELg(ξ1)) → BELi1(ψ) · · ·

M̂ -BELg(ξ1) → EFφ ∧ M-BELg(EFφ)

(Classical,

M̂ -BEL左，Weak)

� · · ·
→ (J-Cank g φ) ⊃ EFφ ∧ M-BELg(EFφ)

(Classical)

図 6 joint ability に関する証明例（2）
Fig. 6 Proof of a property regarding joint ability (2).

として）たとえば (PreTeamk g φ) ⊃ M-BELg(EFφ),

あるいは (PreTeamk g φ) ⊃ BELi(EFφ) ∧ INTENDi

(φ) などが証明可能である．これらは「team forma-

tionが起きるならば， 1© g は φ が将来達成可能と信

じている 2© g 中のエージェント i は，φ が将来達成

可能と信じており，かつ φ を意図している」を表す．

これらの証明には，相互信念や相互意図を扱う能力を

必要とする．

6.2 Nested Belief

相互信念のオペレータを，信念のネストを記述する

ために用いる例として，よく知られたmuddy children

問題を取り上げる．この問題には，エージェント（子

供）同士の協調のような現象は明示的には現れないが，

他のエージェントの信念（に関する自分の信念）を推

論のために使わなければならない点で，マルチエー

ジェント環境における推論に本質的な性質のうちの重



Vol. 46 No. SIG 2(TOM 11) エージェントの相互信念を扱う拡張 BDI logic の演繹体系 97

...
∨4

j=1
mj ,¬m2,¬m3,¬m4 → m1

ρ,¬m2,¬m3,¬m4 → m1
(M̂ -BEL左)

BELc1(ρ),BELc1(¬m2),BELc1(¬m3),BELc1(¬m4) → BELc1(m1)
(BEL–KD45)

BELc1(ρ), ξ1,2, ξ1,3, ξ1,4,¬m3,¬m4,¬BELc1(m1) → m2

(Classical)

ρ,∆,¬m3,¬m4, ω1 → m2
(multiple M̂ -BEL左)

BELc2(ρ),BELc2(∆),BELc2(¬m3),BELc2(¬m4),BELc2(ω1) → BELc2(m2)
(BEL–KD45)

BELc2(ρ),BELc2(∆), ξ2,3, ξ2,4,¬m4,BELc2(ω1),¬BELc2(m2) → m3

(Classical)

ρ,∆,¬m4, ω1, ω2 → m3
(multiple M̂ -BEL左)

BELc3(ρ),BELc3(∆),BELc3(¬m4),BELc3(ω1),BELc3(ω2) → BELc3(m3)
(BEL–KD45)

BELc3(ρ),BELc3(∆), ξ3,4,BELc3(ω1),BELc3(ω2),¬BELc3(m3) → m4

(Classical)

ρ,∆, ω1, ω2, ω3 → m4
(multiple M̂ -BEL左)

BELc4(ρ),BELc4(∆),BELc4(ω1),BELc4(ω2),BELc4(ω3) → BELc4(m4)
(BEL–KD45)

φ,Γ, ψ1, ψ2, ψ3 → BELc4(m4)
(Classical)

→ φ ∧
∧

Γ ∧
∧3

j=1
ψj ⊃ BELc4(m4)

(Classical)

（ここで ρ ≡ M̂ -BELg(
∨4

j=1
mj), ωj ≡ M̂ -BELg(¬BELcj (mj)),

∆ ≡ {M̂ -BELg(ξj,j′) | 1 ≤ j ≤ 4, 1 ≤ j′ ≤ 4, j �= j′}, その他は本文中の記号を使用）
図 7 muddy children の例の証明

Fig. 7 Proof regarding the muddy children.

要な 1つを持つ．

ここでは，n 人の子供 c1, · · ·, cn とその父親がお
り，子供は全員泥んこ，という状況を考える．以後

g = {c1, · · · , cn} とし，「ci は泥んこ」を原子命題 mi

で表す．

いま，少なくとも 1人の子が泥んこだという相互信

念があるとする．これは M-BELg(
∨n

j=1
mj) と表せ

る（以後これを φ とおく）．また，

Γ = {M-BELg(ξj,j′) | 1 ≤ j ≤ 4, 1 ≤ j′ ≤ 4, j �= j′}
Γ′ = {M-BELg(ξ′j,j′) | 1 ≤ j ≤ 4, 1 ≤ j′ ≤ 4, j �= j′}

(ここで ξj,j′ = (BELcj (¬mj′) ⇔ ¬mj′),

ξ′j,j′ = (BELcj (mj′) ⇔ mj′))

とおくと，「どの子も他の子が泥んこかどうかは見え

る」という相互信念は
∧

Γ ∧
∧

Γ′ と表せる．

このような状況下で，父親が c1, c2, · · · , cn−1 に順

に「あなたは泥んこか」と尋ねると，いずれも「分か

らない」と答えることは，次の論理式 (1 ≤ i < n)が

証明可能でないことを確認することで示せる．

∧n

j=1
mj ∧ φ ∧

∧
Γ ∧

∧
Γ′ ∧

∧i−1

j=1
(ψj ∧ ψ′

j)

⊃ BELci(mi) ∨ BELci(¬mi) (4)

ただしここで ψj = M-BELg(¬BELcj (mj)), ψ
′
j =

M-BELg(¬BELcj (¬mj)) である．これらは「cj が分

からないと答えた」という相互信念を表している．

また，続いて父親が cn に同じ質問をすると，cn が

「はい」と答えることは，論理式

φ ∧
∧

Γ ∧
∧n−1

j=1
ψj ⊃ BELcn(mn) (5)

を証明することで示せる．なおここで，
∧n

j=1
mj，

∧
Γ′

および
∧i−1

j=1
ψ′

j は仮定になくても証明できるため，こ

こでは仮定に入れていない．またこのことから，cn は，

他の子供の帽子の色の情報を使わず，c1, · · ·, cn−1 が

「分からない」と答えただけで「自分が泥んこだ」と

いう信念を導けることも分かる．

例として n = 4 の場合の証明を図 7 に示す（この

証明はループを含んでいない）．ここでも同様の証明の

省略を行うほか，Weakの適用の一部を図では省いた．

ここで， の箇所で M̂ -BEL 左によって ¬BELc1

(m1) を w1 に変えているが，これをしなければ，最

下行の結論には，ψ1 の代わりに BELc4(BELc3(BELc2

(¬BELc1(m1)))) が現れる．すなわち，実はこの例で

は，M-BELg(¬BELc1(m1)) という相互信念は，信念

の無限レベルのネストとしてでなく，あるエージェン

トの他エージェントの信念に関する信念の有限のネス

トの代用として用いられていることに注意☆（他の相

互信念についても同様）．

なお，Γ 中の M-BEL を M̂ -BEL に，⊃ の右辺の

☆ にもかかわらず，相互信念のオペレータを用いて記述しているの
は，これによって論理式 (5) の記述が簡潔になる利点があるた
めである．ただし，それによって論理式 (5) の ⊃ の左の部分の
仮定が実質的に増えるため，証明の探索に要する時間は伸びる．



98 情報処理学会論文誌：数理モデル化と応用 Jan. 2005

BELcn(mn) を mn に置き換えた論理式も同様に証明

できる．すなわち，「どの子も他の子が泥んこかどう

かが見える」が相互信念であるだけでなく事実でもあ

ることを使えば，cn が実際に泥んこであることも導

ける．

次に，c1, c2, · · ·が「分からない」と答える過程で，
時間の経過があることを考慮に入れてみる．すると，

i = n のケースを，時相オペレータ AF，AG を用い

て次のように書き直せる．

AGφ ∧
∧

AGΓ ∧
AF(AGψ1 ∧ AF(AGψ2 ∧ · · · ∧ AF(AGψn−1) · · ·))

⊃ AF BELcn(mn) (6)

この論理式も同様に証明できる．

n = 4 の場合，6.1 節と同じ PC環境で，式 (5)と

(6) の証明にそれぞれ 1.85 秒と 2.93秒，i = 3 の場

合に式 (4)が証明できないことのチェックに 57.25秒

を要した．

7. む す び

本論文では，マルチエージェント環境において，合

理的エージェント間のコミュニケーションや協調に関

わる諸概念を記述するために必要となる，エージェン

トごとの心的状態やそのネスト，および相互心的状態

を明示的に扱えるように，我々のBDI logicの sequent

calculusによる演繹体系を拡張し，その健全 ·完全性
を示した．これによって，複数エージェントの信念 ·
意図などの心的状態や相互心的状態，およびその時間

変化に関する記述や推論が可能となった．5.3 節で述

べた本体系の判定アルゴリズムの処理系については，

現在，効率の改善に関する検討を継続中である．

今後の課題としては，ベースとなる BDI logic を

CTL*ベースや述語論理に拡張すること，マルチエー

ジェント環境のエージェント記述言語への応用のため

の実行系の実現，などがあげられる．

また，6.1 節で述べたように，エージェント間のコ

ミュニケーションや協調などに関する記述を行うには，

エージェントごとの心的状態やそのネスト，および相

互心的状態を扱えることは必要ではあるが，それだけ

では十分ではない場合がある．たとえば，joint abil-

ityや team formationなどの十分な形式的記述には，

actionに関する，dynamic logic相当の取扱いができ

る能力なども必要となってくる．これらの導入も今後

の課題である．
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