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確率時間CEGARの開発とその実証実験
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概要：本論文では，確率時間オートマトンの到達可能性解析に述語抽象化と反例を用いた精錬の枠組み
（CEGAR）を適用する手法を提案する．CEGARを用いることにより，組込システムのようなリアルタイ
ム動作，確率動作を持つシステムに対する，効率的な自動検証が可能となる．
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1. 導入

1.1 背景

Clarkeらによって，リアクティブシステムの反例による

抽象化精錬の枠組み（CEGAR）[7]のモデル検査 [5]が提

案された．モデル検査とはシステムが特定の性質を満たし

ているか調べることであり，システムの動作を網羅的に検

証する必要がある．そのためモデル検査ではシステムの状

態数が大きくなってしまう状態爆発の解決が課題になる．

この状態爆発に対し，述語抽象化 [8]を導入し，状態数を

抑えながら検証可能な CEGARに注目が集まっている．

モデル検査で対象とする性質として，“システムが動作

中に危険な状態に到達しない”という安全性が最も典型的

であり，これは到達可能性解析によって検証可能である．

本研究は，確率時間オートマトンに対して CEGARを適用

し，到達可能性解析による安全性の検証を行う．
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1.2 確率時間CEGAR

一般に，抽象化を行うとシステムは本来の性質を損なう．

CEGARでは，抽象モデル上での反例の候補の導出と，反

例を用いた抽象モデルの精錬を，結論が得られるまで繰り

返すことで正当性を保証する．CEGAR [7]による検証の

枠組みは以下の手順で行われる．

( 1 ) 抽象モデルを構築する．

( 2 ) 抽象モデルから反例の候補を導出する．もし，反例

の候補が存在しなければ “検証したい性質を満たす”

と出力する．

( 3 ) 導出した反例の候補が具体モデルで動作可能な反例

であるか解析する．もし，具体モデルで動作可能で

あれば “検証したい性質を満たさない”と出力する．

( 4 ) 反例が存在しなければ，偽反例となった反例の候補

を取り除くように抽象モデルを精錬する．

( 5 ) ( 2 )に戻る．

この手順のため，偽反例から得た情報により，検証に必

要な部分のみを詳細化することで状態数を抑えることがで

きる．CEGARによる枠組みを用いて検証を行うには以下

の手法を確立しなければならない．
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• 検証したい性質を抽象モデルが持っていれば，具体モ
デルも持っている健全性を保つ抽象化手法

• 抽象モデルから反例の候補を導出でき，その反例の候
補が実動作可能な反例であるか解析する反例解析手法

• 反例解析の結果，反例の候補に対応する反例が存在し
ないとき，同じ反例の候補を生じさせないように抽象

モデルを精錬する手法

本論文ではこれらを確立し，確率時間オートマトンを対

象として CEGARを導入することで，検証対象に応じて抑

えられた状態空間の構築が可能であることを示す．上記手

法の開発において，確率分岐による複数パスの同時の実行

可能性を同時実行反例解析によって判定し，その偽反例に

よる抽象モデルの精錬手法を実現する．また，本手法の実

装実験を行い，既存手法 [13]と比較することで，より小さ

い状態空間での検証が可能であることを示す．

1.3 関連研究

これまで CEGARを適用した検証手法として，リアル

タイムシステムを対象とした時間 CEGAR [14]や，ハイブ

リッドシステムを対象とした研究 [1], [6]，確率システムを

対象とした確率 CEGAR [11]，等が研究されてきた．

本研究で検証対象とするのは，確率システムおよびリア

ルタイムシステムの両方の性質をあわせ持つ，確率リアル

タイムシステムである．確率リアルタイムシステムに対す

る検証を行ううえでの課題として，同時実行可能性の解析

手法が必要である．CEGARを適用するにあたり，同時実

行可能性の解析手法はこれまで提案されておらず，本論文

ではその手法を示す．

一方，確率リアルタイムシステムに対する検証の既存手

法として，記号モデル検査 [13] がある．また，確率時間

オートマトンのモデル検査の計算量に関する研究 [16]もあ

る．CEGARは，状態数を抑えながら検証可能な手法であ

り，導入することで効率的な検証を期待できる．本研究で

は確率時間 CEGARを計算機上に実装して，上記手法との

性能比較を行う．

1.4 本論文の構成

まず 2 章において確率時間オートマトンを導入し，その

意味である時間確率システムについて説明する．3 章では，

CEGARの導入に必要な時間確率システムに対する述語抽

象化について説明し，4 章で確率時間 CEGARによる検証

の流れを説明する．確率時間CEGARの中でも重要な処理

である反例解析について 5 章で，精錬について 6 章でそれ

ぞれ説明する．本手法の実装および，その比較実験の結果

を 7 章で述べ，8 章でまとめる．

2. 確率時間オートマトン

この章では，確率時間オートマトンと，その確率時間

オートマトンの安全性を検証する確率到達可能性問題を定

義する．確率到達可能性問題は，確率時間オートマトンの

意味にあたる時間確率システム上で定義される．

2.1 準備

まず，確率時間オートマトンの動作のランダム性を表現

する確率分布と，リアルタイム性を表現するクロック変数

について定義する．

定義 2.1（確率分布）. 可算状態集合 Q上の離散確率分布

を関数 p : Q→ [0, 1]と表す．この関数は，
∑

q∈Q p(q) = 1

を満たす．非可算集合 Q∞ において，Dist(Q∞)を Q∞ の

有限部分集合上の確率分布の集合とする．

�

定義 2.2（クロック変数とクロック評価）. クロック変数 x

は非負の実数値をとる変数であり，すべてのクロックが同じ

割合で増加する．すべてのクロック変数の集合をCとする．

クロック評価 ν はそれぞれのクロック変数 xに実数を割り

付ける関数 ν : C → R
≥0である．すべてのクロック評価か

らなる集合を VC とする．δ ∈ Rとすると，クロック評価

(ν+δ)は，すべての x ∈ Cについて，(ν+δ)(x) = ν(x)+δ

となるクロック評価である．X ⊆ C において，ν[X := 0]

はX 上のすべてのクロック変数 x ∈ X を 0にリセットし，

他のクロック変数は変化しないクロック評価を意味する．

また，ν0をすべてのクロック変数において 0であるクロッ

ク評価とする．

�

クロック評価を集合として扱うゾーンを定義する．これ

は確率時間オートマトンの動作の制約を表現するだけでは

なく，時間抽象化の定義や反例解析のアルゴリズムとして

も広く用いる．クロック変数を用いたリアルタイムシステ

ムの表現ではよく利用される．

定義 2.3（ゾーン）. ゾーンは以下ような構文で定義される．

ζ ::= x ≤ c|x < c|x > c|x ≥ c|x1 − x2 ≤ d|x1 − x2 < d|
true|ζ ∧ ζ

ここで，x ∈ C，c ∈ N，d ∈ Z である．すべてのクロッ

ク変数 x ∈ C について，あるクロック評価 ν(x)によって

値を割り付けたとして，ζ で表される式が真となるなら，

クロック評価 ν は ζ を満たすとし，ν � ζ と記述する．以

降，ゾーン ζ を，ζ を満たすクロック評価の集合として扱

う．クロック評価 ν0 のみを満たすゾーンを ζ0 = {ν0}と
する．また，C の元によって構成可能なゾーンの集合を

Zones(C)とする．

�

2.2 構文

確率リアルタイムシステムの記述モデルとして確率時間

オートマトン [13]を定義する．
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定義 2.4（確率時間オートマトン）. 確率時間オートマトン

Gは以下の組 (L, l0, C, Inv , prob)で定義される．

• ロケーションの有限集合 L

• 初期ロケーション l0 ∈ L

• クロック変数の有限集合 C

• ロケーションに不変条件を割り付ける関数 Inv : L →
Zones(C)

• 確率遷移関係の有限集合 prob ⊆ L × Zones(C) ×
Dist(2C × L)

�

Gの状態 sはロケーションとクロック評価の対 (l, ν)で

表現される．Gの動作は，初期ロケーション l0とすべての

クロック変数の値が 0であるクロック評価の対である初期

状態 (l0, ν0)から開始する．(l0, ν0)から状態間を時間遷移

か離散遷移を行うことによって動作する．

時間遷移は同一ロケーション内で行い，状態 (l, ν)から

t ∈ R
>0 時間遷移する場合は，確率 1で状態 (l, ν + t)にな

る．ただしロケーションの不変条件により，tは ν+t�Inv(l)

を満たさなければならない．

離散遷移は確率遷移関係 (l, ζg, p) ∈ probを用いてロケー

ション間で行う遷移である．確率遷移関係は，遷移元ロ

ケーション l ∈ L，遷移条件 ζg ∈ Zones(C)，確率分布

p ∈ Dist(2C ×L)の組である．確率分布 p : 2C ×L→ (0, 1]

は，リセットするクロック変数の集合X ∈ 2C と，遷移先

ロケーション l′ ∈ Lから遷移確率 p(X, l′) ∈ (0, 1]を与え

る写像である．

状態 (l, ν)からの離散遷移を考える．遷移関係が (l, ζg, p)，

リセットするクロックの集合が X，遷移先ロケーション

が l′ であったとき，離散遷移先の状態は (l′, ν[X := 0])と

なる．

以下の 2つを満たすとき離散遷移可能である．

• 遷移元状態のクロック評価が遷移条件を満たしている．
• 遷移先状態のクロック評価が遷移先ロケーションの不
変条件を満たしている．

つまり，ν � ζg かつ ν[X := 0] � Inv(l′) でなければなら

ない．

例 2.1. 図 1 の確率時間オートマトン G1 について，

その動作例を示す．x, y ∈ C はクロック変数であり，

start, done, abort ∈ Lはロケーションである．

図 1 における startから確率 0.2で startに，確率 0.8で

doneに離散遷移する確率分布を p0 とする．

( 1 ) 初期状態（start, x = 0 ∧ y = 0）

( 2 ) 2単位時間の時間遷移（start, x = 2 ∧ y = 2）（ここ

では遷移条件 x ≤ 2より，2単位時間以上時間遷移

できない）

( 3 ) 確率遷移関係（start, x ≥ 1, p0）により確率 0.2の離

散遷移（start, x = 0 ∧ y = 2）（リセット [{x} := 0]

により，クロック変数 xのみ 0になる）

図 1 確率時間オートマトン G1

Fig. 1 Probabilistic timed automaton G1.

( 4 ) 1.2単位時間の時間遷移（start, x = 1.2 ∧ y = 3.2）

( 5 ) 確率遷移関係（start, x ≥ 1, p0）により 0.8の確率で

（done, x = 1.2 ∧ y = 3.2）

以上のように，時間遷移，離散遷移を繰り返すことによ

り，システムは動作する．

�

2.3 意味論

確率時間オートマトン G の意味を時間確率システム

M [13]とし，抽象化における具体モデルとする．Mはマ

ルコフ決定過程の形をとる．さらに特定の状態への到達確

率を定義するため，Mの非決定を解決するアドバサリを導

入することにより離散時間マルコフ連鎖の形に変換する．

定義 2.5（時間確率システム）. 確率時間オートマトン

G = (L, l0, C, Inv , prob) の意味となる時間確率システム

Mを組 (S, s0,Steps)とする．

• 状態集合 S ⊆ L× VC

• 初期状態 s0 = (l0, ν0)

• 状態遷移関係 Steps ⊆ S × R
>0 × Dist(2C × S)

状態集合 S に含まれる状態 (l, ν) ∈ S は ν � Inv(l)を満

たしていなければならない．

状態遷移関係 Steps は時間遷移と離散遷移からなる．状

態遷移関係における確率分布を μ ∈ Dist(2C × S)とする．

時間遷移における経過時間を t ∈ R
>0 単位時間，Gにお

ける確率遷移関係を (l, ζg, p) ∈ prob として，(l, ν) ∈ S か

ら (l′, ν′) ∈ S への遷移関係 ((l, ν), t, μ) ∈ Steps を以下の

ように定義する．また，時間遷移における確率分布を特に

μ⊥ とする．

• t単位時間の時間遷移

(l, ν)
t,μ⊥(∅,(l′,ν′))−→ (l′, ν′)

ただし，

μ⊥(∅, (l′, ν′)) =

⎧⎪⎪⎪⎨
⎪⎪⎪⎩

1 if l′= l ∧ ∀t′.(0 ≤ t′ ≤ t∧
ν′=ν+t′ ∧ ν′�Inv(l))

0 otherwise

• (l, ζg, p)による離散遷移
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(l, ν)
0,μ(X,(l′,ν′))−→ (l′, ν′)

ただし，

μ(X, (l′, ν′)) =

⎧⎨
⎩
p(X, l′) if ν � ζg ∧ ν′=ν[X :=0]

0 otherwise

�

M上の状態遷移関係の確率 μ(X, (l′, ν′))による遷移は，

クロック変数 X をリセットして状態 (l′, ν′)へ到達する遷

移である．

離散遷移について，G上の確率分布 p(X, l′)にはM上

の確率分布 μ(X, (l′, ν′))が対応しているため，これらの確

率は等しい．

Mのパス ωは初期状態 s0から始まる以下のような非空

の有限または無限列である．

ω = s0
t0,μ0(X0,s1)−→ s1

t1,μ1(X1,s2)−→ · · ·
ti−1,μi−1(Xi−1,si)−→ si

ti,μi(Xi,si+1)−→ · · ·

i番目の遷移において，tiは時間遷移量，μiは確率分布，

Xi はリセットクロック集合，si+1 は遷移先状態を表す．

ここで，本研究で扱う時間確率システムは strictdiver-

gence [16]であることに注意する．strict divergenceとは，

すべてのパスが時間発散する性質である．また，strict di-

vergenceな時間確率システムのモデル検査は EXPTIME

完全であることが知られている [16]．

有限長のパスを ωfin と表記する．ωfin について，|ωfin |
をパスの長さ（遷移の回数），last(ωfin)をパスの最後の状

態とする．すべての有限長のパスからなる集合を Pathfin

とする．

無限長のパスを ωful と表記する．すべての無限長のパス

からなる集合を Path ful とする．

有限長および無限長のパスについて，i番目の状態をそ

れぞれ ωfin(i)および ωful(i)とする．

特定の状態集合 Se に到達するパスの集合を以下のよう

に定義する．

• 有限長のパスについて
Pathfin(Se) = {ωfin ∈ Pathfin |last(ωfin) ∈ Se}

• 無限長のパスについて
Path ful(Se) = {ωful ∈ Path ful |∃i.ωful(i) ∈ Se}

次に，時間確率システムの非決定的選択を解決するもの

として，アドバサリを導入する．

定義 2.6（時間確率システムのアドバサリ）. M のアド

バサリ Aは，有限長のパス ωfin から，パスの最後の状態

を遷移元とする状態遷移関係 (last(ωfin), t, μ) ∈ Steps の

時間遷移量と確率分布を割り当てる関数 A : Pathfin →
R

≥0 ×Dist(2C ×S)である．すべてのアドバサリからなる

集合を A ∈ Adv とする．

�

時間確率システムはマルコフ決定過程であるので，非決

定的な遷移を持つが，アドバサリを導入することでパスの

次の遷移を一意に決めることができる．アドバサリは時間

遷移量と確率分布を割り当てる関数であるが，時間遷移で

は，時間遷移量 tと確率分布 μ⊥ が 1対 1で対応している

ことに注意する．

あるアドバサリAによって得られる無限長のパスからな

る集合を PathA
ful ⊆ Path ful，有限長のパスからなる集合を

PathA
fin ⊆ Pathfin として定義する．

無限長のパス ωful ∈ PathA
ful は，いかなる i番目の遷移で

も，その i番目の状態までのプレフィックス ωi-th ∈ PathA
fin

を用意すると，A(ωi-th) = (ti, μi)となるものとして定義

する．

2.4 離散時間マルコフ連鎖

任意のアドバサリ Aで非決定を解決することで，時間

確率システムM から，離散時間マルコフ連鎖MCA =

(S, s0,PA)を構築することができる．S および s0 は時間

確率システムの状態集合 S と初期状態 s0 にそれぞれ一致

する．

離散時間マルコフ連鎖上の有限長のパスを用いて，遷移

確率関数 PA : PathA
fin ×PathA

fin → [0, 1]を以下のように定

義する．

PA(ωfin , ω
′
fin) =

⎧⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎨
⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎩

μ(X, s′) if ∃μ.(A(ωfin) = (t, μ)∧
ω′

fin is the form of

ωfin
t,μ(X,s′)−→ s′)

0 otherwise

次に，有限長のパス ωfin の確率ProbA
fin : PathA

fin → [0, 1]

を以下のように定義する．

ProbA
fin(ωfin) def=

⎧⎪⎪⎨
⎪⎪⎩

1 if |ωfin | = 0
|ωfin |−1∏

i=0

PA(ωi-th, ω(i+1)-th) otherwise

ωi-thはωfin の i番目の状態までのプレフィックスである．

ここで，アドバサリ Aにおける，有限長のパス ωfin の

シリンダ集合を以下のように定義する．

CA(ωfin) def= {ω ∈ PathA
ful |ωfin は ωのプレフィックス}

ωfin ∈ Pathfin におけるシリンダ集合 CA(ωfin)を元とし

て包含する PathA
ful 上の最小完全加法族を CA(ωfin) ∈ ΣA

とする．さらに，すべての ωfin ∈ Pathfin について，ΣAに

おける確率測度 ProbA を以下のように定義する．

ProbA(CA(ωfin)) def= ProbA
fin(ωfin)

ここで，状態集合 Seに到達する無限長のパスからなる集

合は {ω ∈ PathA
ful |∃i ∈ N.ω(i) ∈ Se} ∈ ΣAとなることに注
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意する．ΣAは PathA
ful のべき集合であると考えると，この

パス集合はΣAの元となるのは自明である．このことから，

初期状態 s0から，アドバサリAにおいて，ある状態集合 Se

への到達確率は ProbA({ω ∈ PathA
ful |∃i ∈ N.ω(i) ∈ Se})と

して求められる．以降，この到達確率を単に ProbA(Se)と

記載する．

マルコフ決定過程の最大到達確率はシンプルなアドバサ

リによって非決定を解決したときであることが知られてい

る [3]．しかし，本章で示した時間確率システムは時間をと

もなうマルコフ決定過程であり，その最大到達確率を得る

ためのアドバサリはシンプルとはならない [16]．シンプル

なアドバサリとは，パスの最後の状態が等しければ，同じ

確率分布を返すアドバサリである．

2.5 確率到達可能性問題と反例

到達可能性問題はソフトウェアの検証における最も基本

的な問題であり，様々な検証問題は到達可能性問題に帰着

させることができる．本研究は，時間確率システムの安全

性を到達可能性問題によって検証する．

Gの到達可能性問題を次のように定義する．

定義 2.7（到達可能性問題）. ロケーション集合 Le ⊆ L

について，ロケーション le ∈ Le を持つ状態の集合を

Se = {(le, ν) ∈ S|le ∈ Le}とする．また，λ ∈ [0, 1]を s0

から状態集合 Se への到達確率とする．

Gの到達可能性問題を，到達確率 λ ∈ [0, 1]と目的ロケー

ションの集合 Le ⊆ Lの組 (λ,Le)とする．

到達可能性問題 (λ,Le)の答えが “yes”であるとは，M
において，∀A.ProbA(Se) ≤ λの場合に限る．それ以外の

場合は “no”である．

�

Le は到達することが望ましくないロケーションの集合，

Se はそのような状態の集合である．

また，確率時間オートマトンGの到達可能性問題 (λ,Le)

は次の命題に帰着できる．

命題 2.1（到達可能性問題の帰着）. いかなるアドバサリ A

によっても，Se へ確率 λ以下でしか到達できないのであ

れば，(λ,Le)の答えは “yes”である．それ以外，すなわち

λを超える確率で Se へ到達可能なアドバサリ Aが存在す

るのであれば，(λ,Le)の答えは “no”である．

�

証明. アドバサリ A において，状態集合 Se への到達確

率が λ 以下であるとは ProbA(Se) ≤ λ である．よって，

∀A.ProbA(Se) ≤ λであることと，いかなるアドバサリ A

によっても，状態集合 Se へ確率 λ以下でしか到達できな

いことは等価である．

到達可能性問題 (λ,Le) の答えが “yes” であるのは

∀A.ProbA(Se) ≤ λ の場合に限られており，それ以外，

すなわち ¬(∀A.ProbA(Se) ≤ λ) = ∃A.ProbA(Se) > λの

場合は “no”であることから，到達可能性問題 (λ,Le)から

命題 2.1 へ帰着できる．

このように帰着した命題の答えが “no”である場合，望

ましくない状態集合 Se への到達確率が λより大きくなる

アドバサリが存在するため，システムが安全ではないこと

が分かる．

次に，反例を以下のように定義する．

定義 2.8（反例）. あるアドバサリAで非決定を解決した離散

時間マルコフ連鎖MCA上で得られる有限長のパスの集合を

PathA
fin とする．PathA

fin のうち，目的状態集合 Seに到達す

るパスからなる有限集合をΩ ⊆ {ω ∈ PathA
fin |last(ω) ∈ Se}

とする．このとき，
∑
ω∈Ω

ProbA
fin(ω) > λ

となる Aと Ωが存在するならば，それらを組 (A,Ω)とし，

その組を反例とする．

�

反例とは，到達可能性問題の解が “no”となる証拠であ

る．本研究では，到達可能性問題を対象としており，状態

s ∈ Se で終わる有限パスによってのみ，到達可能性問題の

判定ができる．よって，本研究で扱う反例は有限パスの集

合とする．

到達可能性問題（定義 2.7）では，“yes”となる条件とし

て等号を含む不等式に限定されていることに注意する．こ

れにより，文献 [9]によって離散時間マルコフ連鎖におけ

る PCTLの検証において，有限長のパスの有限集合で構成

される反例が存在することが示されている．本研究で対象

とする到達可能性問題についても，以下の定理が成り立つ．

定理 2.1（到達確率と到達パスの集合）. もしProbA(Se) > λ

ならば，そのときに限り Seに到達する有限パスの有限集合

Ω ⊆ {ω ∈ PathA
fin |last(ω) ∈ Se}で

∑
ω∈Ω ProbA

fin(ω) > λ

となる反例が存在する．

�

証明. ある到達可能性問題 (λ,Le)について s0から se ∈ Se

への反例であるパス集合が有限ではないと仮定する．つま

り，無限個のパスからなる反例のみが存在すると仮定する．

この反例のパス集合をΩ = {ω1, ω2, · · · }とする．この反例
のパス集合について，その合計到達確率は

∞∑
i=1

ProbA
ωi

= lim
j→∞

j∑
i=1

ProbA
ωi

(1)

となる．この左辺を d，右辺を dj とする．

ここで ∀ε > 0，∃Ne ∈ N，∀n ≥ Ne.|d− dn| < εである ε

について，0 < ε < d−λとする．式 (1)より，ある n > Ne

に対して，|d− dn| < d− λであり，dn > λである．

つまり，このときΩ′ = {ω1, ω2, · · · , ωn}は ProbA
ωi

(Ω′) >
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λとなるため反例である．よって仮定と矛盾する．

したがって，パスの有限集合で構成される反例が存在

する．

このように，反例を有限長のパスの有限集合として扱う

ことにより，パスの解析によって反例の存在を確かめるこ

とができる．

2.6 制限された時間確率システム

本研究で扱う時間確率システム（定義 2.5）は strict di-

vergence [16]であり，zenoとなる動作を含まない non-zeno

なシステムであるが，時間確率システムを抽象化すると，

その抽象モデルにおいて zenoである動作が現れることが

ある．そこで，本研究では文献 [14]の時間システムに対す

る手法を拡張し，時間確率システムに適用することで，次

のように制限された時間確率システムMR のみを扱うも

のとする．

定義 2.9（制限された時間確率システム）. Gの意味とな

る制限された時間確率システムMR = (S, s0,StepsR) は，

時間確率システムM = (S, s0,Steps)のうち，その時間遷

移を制限したものである．まず，以下を満たす t ∈ Rを考

える．

∃x ∈ C.∃k ∈ {0, · · · , c}.(ν(x) = k ∨
(ν(x) < k ∧ ν(x) + t ≥ k))

c ∈ N は時間確率システムMに現れる最大の定数であ

る．このような tに対し，次のような時間遷移を考える．

時間遷移 (l, ν)
t,μ⊥(∅,(l′,ν′))−→ (l′, ν′)

ただし，μ⊥ は

μ⊥(∅, (l′, ν′)) =

⎧⎨
⎩

1 if l′= l ∧ ν′=ν+t ∧ ν′∈Inv(l)

0 otherwise

時間確率システムMのうち，このような時間遷移のみ

を持つものを，制限された時間確率システムMR とする．

�

定理 2.2（制限された時間確率システムの正当性）. 時間確

率システムMの到達可能性問題 (λ,Le)の解が “yes”であ

ることと，制限された時間確率MR システムの到達可能

性問題 (λ,Le)の解が “yes”であることは等価である．

証明. non-zeno な時間確率システムの到達可能性問題

(λ,Le)の解が “yes”であるとする．Se = {(le, ν) ∈ S|le ∈
Le}として，任意のアドバサリAに対して，ProbA(Se) ≤ λ

となる時間確率システム上の以下のパスを考える．

(l0, ν0)
t0,μ0(X0,(l1,ν1))−→ (l1, ν1)

t1,μ1(X1,(l2,ν2))−→ · · ·
tn,μn(Xn,se)−→ (le, νe)

ただし，0 ≤ t′i ≤ tiに対して，νi + t′i � Inv(li) である．さ

らに non-zenoであるため，以下の条件が課される．任意

の ti ∈ R に対して，

∃j ∈ N.

j∑
i=0

ti > t

一方，制限された時間確率システムのパスは，時間遷

移に以下の制限を加えたものである．任意の ti ∈ R > 0

（i = 0, · · · , n）に対する νi について，

∃x ∈ C.∃k ∈ {0, · · · , c}.(νi(x) = k ∨
(νi(x) < k ∧ νi(x) + ti ≥ k))

ここで，non-zenoな時間確率システムのパスにおいて，

次のような ta, · · · , tb となる時間経過の列を考える．ただ
し，a, b ∈ N，a < b，x ∈ C，k ∈ {0, · · · , c}とする．

νa(x) +
b−1∑
i=a

ti < k ∧ νa(x) +
b∑

i=a

ti ≥ k

このように連続する時間遷移を，

(la, νa)

∑b

i=a
ti,μ(X,(lb,νb))−→ (lb, νb)

で置き換えることで，non-zenoな時間確率システムでの

(l0, ν0) から (le, νe) までのパスに対応する，制限された

non-zenoな時間確率システムにおけるパスを構成できる．

時間遷移の確率は 1なので，ProbA(Se)は変化しない．

また，このパスは νi(x) + ti ≥ k を満たしており，∑j
i=0(νi(x) + ti) >

∑j
i=0 ki となる．ただし，ki ∈

{0, · · · , c} である．つまり，任意の∑j
i=0 ki ∈ N に対し

て，
∑j

i=0(νi(x) + ti) となる j ∈ Nが存在する．
∑j

i=0 ki

は発散するので，
∑j

i=0(νi(x) + ti)も発散する．したがっ

て，このパスも non-zenoである [10]．

以上より，制限された non-zenoな時間確率システムに

おいても，対応する non-zenoなパスを構成可能であるた

め，その到達可能性問題 (λ,Le)の解は “yes”である．(1)

制限された non-zenoな時間確率システムの到達可能性

問題 (λ,Le)の解が “yes”であるとする．任意のアドバサ

リ Aに対して，ProbA(Se) ≤ λとなる制限された時間確率

システム上の以下の non-zenoなパスを考える．

(l0, ν0)
t0,μ0(X0,(l1,ν1))−→ (l1, ν1)

t1,μ1(X1,(l2,ν2))−→ · · ·
tn,μn(Xn,se)−→ (le, νe)

ただし，制限されたシステムであるので，遷移

ti, μi(Xi, (li+1, νi+1)) に対し，ti > 0（i = 0, · · · , n）で
ある任意の ti と対応する νi+1 について ∃x ∈ C.∃k ∈
{0, · · · , c}.(νi(x) = k ∨ (νi(x) < k ∧ νi(x) + ti ≥ k))が成

り立つ．
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さらに，non-zenoであるため，任意の ti ∈ Rに対して，

∃j ∈ N.
∑j

i=0 ti > tである．

ここで，制限された non-zenoな時間確率システムのパ

スのうち，次のような時間遷移を考える．

(li, νi)
ti,μi(Xi,(li+1,νi+1))−→ (li+1, νi+1)

システムに加えた時間遷移の制限を取り除き，時間遷移

を緩和して，新たな時間遷移を追加する．

(li, νi)
ti,μi(Xi,(lj ,νj))−→ (lj , νj)

tj ,μj(Xj ,(li+1,νi+1))−→ (li+1, νi+1)

ただし，0 ≤ t′j ≤ tj に対して，νj + t′j � Inv(lj) である．こ

うすることで，(1)と同様のパスを構成できる．追加した遷

移は時間遷移であるのでパスの確率は変化せず，ProbA(Se)

も変化しない．明らかに，時間確率システムの non-zeno

なパスが構成できて，その到達可能性問題 (λ,Le)の解は

“yes”である．(2)

以上 (1)および (2)より，等価である．

この定理は，制限された時間確率システムMR と，制

限されていない時間確率システムMの到達可能性問題の

解は一致することを示している．そこで本研究では，抽象

化精錬を用いてMR の到達可能性問題を検証することで，

Mの到達可能性問題を判定する．

今後，特に明示しない限り，時間確率システムはこの制

限された時間確率システムのことを指すものとし，MR を

単にMと表記する．

3. 述語抽象化

述語抽象化 [8]は無限状態遷移系の有限の近似を計算し，

状態爆発を抑制するために用いられる．リアルタイムシス

テムの検証では，述語を用いて実数変数であるクロック評

価の抽象化が有効である．本手法は文献 [14]の時間オート

マトンへの適用に従い，確率に拡張して利用する．

3.1 抽象化述語と述語抽象化

まず，クロック評価を抽象化する述語として，ゾーンの

定義から連言を取り除いたものを抽象化述語として定義

する．

定義 3.1（抽象化述語）. クロック変数の集合 C において，

述語 ψは以下のように定義される．

ψ ::= x1 ≤ c|x1 < c|x1 − x2 < d|true

ここで，x1, x2 ∈ C，c ∈ N，d ∈ Zである．クロック評価

ν，抽象化述語 ψ において，ν に関する述語 ψ の真偽値を

ψν ∈ {true, false}とすると，ψ中のクロック変数 x ∈ Cに

対応する値 ν(x)を代入した結果得られる式が真となると

き，かつそのときに限り ν は ψを満たし，ψν = true であ

るという．x > c，x ≥ c，x1 − x2 ≥ dは，それぞれゾーン

の定義にある x ≤ c，x < c，x1 −x2 < dの述語で真偽値が

ψν = false の場合ととらえることができる．また，すべて

のクロック評価 ν ∈ VC において ψ = trueは，ψν = true

とする．

�

本研究ではロケーションごとに抽象化述語の集合

Ψl = {ψl
0, · · · , ψl

n−1}を与える．ここで，ψli は，ロケー

ション lにおける抽象化述語である．また，すべてのロケー

ションにおける抽象化述語の族を Ψ = {Ψl0 , · · · ,Ψlk}と
する．

述語集合 Ψl に含まれる述語の数と等しい長さの，ビッ

トベクトル bl を考える．そのようなビットベクトル bl を

用いて，組 (l, bl)を抽象状態 s�とする．また，すべてのロ

ケーションにおけるビットベクトルの集合を B，抽象状態
の集合を S� とする．

ΨによりMの状態 (l, ν)から抽象状態 (l, bl)へのマッピ

ングである抽象化関数 α : S → S� が決定される．この関

数によって得られる抽象状態 (l, bl) = α((l, ν))における bl

について，その i番目の要素を bl(i)とすると，ψl
iν = bl(i)

である．たとえば，Ψl = {x ≤ 1, x − y < −1} におい
て状態 s = (l, x = 1 ∧ y = 1) を抽象化した抽象状態は

α(s) = (l, (true, false))となる．αの逆像を，具体化関数

γ : S� → 2S とする．α，γともに，全射でも単射でもない．

この αと γ を以下のように定義する．

定義 3.2（抽象化・具体化）. C はクロックの集合とし，

VC は対応するクロック評価の集合とする．述語の有限

集合 Ψ = {Ψl0 , · · · ,Ψlk}が与えられたとき，抽象化関数
α : S → S� を以下のように定義する．

α((l, ν)) = (l, bl) s.t. ∀i.bl(i) = ψl
iν

また具体化関数 γ : S� → 2S を以下のように定義する．

γ((l, bl)) = {(l, ν) ∈ L× VC |Inv(l) ∧
n−1∧
i=0

bl(i) = ψl
iν}

さらに，blΨl をその述語とビットベクトルが示すゾーンと

して以下のように定義する．

blΨl = {ν ∈ VC |
n−1∧
i=0

bl(i) = ψl
iν}

�

3.2 抽象モデル

抽象化述語と抽象化・具体化関数を用いて，ある述語集

合Ψにおける時間確率システムの抽象モデルを構築する．

抽象モデルは時間確率システムと同様にマルコフ決定過程

の形をとる．抽象モデルは，文献 [14]を確率分布の導入に

より拡張し，オーバ近似になるように定義する．オーバ近
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似とは，具体モデルが持つ遷移を抽象モデルにすべて持た

せることで，抽象化に健全性を持たせる近似である．なお，

この抽象モデルの確率到達可能性問題に対する健全性の証

明は次節で行う．

定義 3.3（抽象モデルの形成）. 確率時間オートマトン

G = (L, l0, C, Inv , prob)から変換された時間確率システム

M = (S, s0,Steps)における，述語集合Ψによる抽象モデ

ルM� = (S�, s�
0,Steps�)を以下のように構築する．

• 抽象状態集合 S� = L× B
• 初期抽象状態 s�

0 = α(s0)

• 抽象状態遷移関係 Steps� ⊆ S� × Dist(2C × S�)

∃(l, ν) ∈ γ((l, b)).((l, ν), μ) ∈ Steps であるとき，遷移

((l, b), μ�) ∈ Steps� が存在する．

((l, ν), t, μ) に対応する ((l, b), μ�) における μ� は以下

で定義される確率分布である．ただし α((l, ν)) = (l, b)，

α((l′, ν′)) = (l′, b′)である．

μ�(X, (l′, b′)) = μ(X, (l′, ν′))

�

Steps� には Steps と異なり時間遷移であることを示す時

間遷移量の定義はないが，Steps で時間遷移を示す確率分

布 μ⊥ から導かれる Steps� の確率分布も区別するため μ�
⊥

のように記す．

また，M� のパスはM のパスと同様に以下のように

示す．

ω� = s�
0

μ�
0(X0,s�

1)−→ s�
1

μ�
1(X1,s�

2)−→ s�
2

μ�
2(X2,s�

3)−→ · · ·

M� 上のアドバサリ A� は，時間遷移量の t を省き，

A� : Path�
fin → Dist(2C × S�)である．Mが時間の制約を

ともなうマルコフ決定過程であったのに対し，M� は時間

のない一般的なマルコフ決定過程であるが，Mで用いて

いた表現に � を付けることで，M� でも同様に表現する．

次に，述語の数を有限に制限するために basis [14]とい

う概念を導入する．

定義 3.4（basis [14]）. M� において，述語集合 Ψが basis

であるとは，すべてのクロック評価 ν1, ν2 ∈ VC において

以下を満たすものをいう．

∀ψ ∈ Ψ ∈ Ψ.ψν1 ⇐⇒ ψν2

�

basisである述語集合として，最大定数 cmax 以下のすべ

ての述語を持つ述語集合が考えられる．basisである述語

集合でM� を構築した場合，それぞれの抽象状態が表現す

るゾーン blΨl はクロックリージョンになる．すなわち抽

象モデルは文献 [12]のリージョングラフになる．リージョ

ンは有限数で構成されることから，basisとなる述語集合

も有限数で構成できる．

確率時間 CEGARでは，導入する述語を basisに含まれ

図 2 G1 の抽象モデルM�

Fig. 2 Abstract Model of G1: M�.

る述語に限定する．このことと，確率時間 CEGARのサイ

クルは必ず毎回新しい述語を追加することができる手法の

ため，確率時間 CEGARのサイクルは必ず有限回数で終了

するといえる．述語を追加する手法および証明は 6 章で解

説する．

例 3.1. 図 1 の確率時間オートマトン G1 を抽象化した場

合の抽象モデルM� を図 2 に示す．抽象化にともなう述

語集合は，ψst
0 = y≤8，ψst

1 = x−y<−8である．

�

また，G1における最大定数 cmaxは 10である．したがっ

て basisである述語集合 Ψは

Ψ = {x ≤ 0, x ≤ 1, · · · , x ≤ 10,

y ≤ 0, y ≤ 1, · · · , y ≤ 10,

x < 0, x < 1, · · · , x < 10,

y < 0, y < 1, · · · , y < 10,

x− y < 0, x− y < 1, · · · , x− y < 10,

y − x < 0, y − x < 1, · · · , y − x < 10}

となる．

3.3 抽象モデルと時間確率システムの関係

抽象化を行うと抽象化したシステムは元のシステムの性

質を持たない場合や，またそれ以上の性質を持つ場合があ

る．ここでは，パスとアドバサリについて，抽象モデルと

時間確率システムの対応関係を述べ，さらにM上の反例

に対応するM� 上の反例の候補を定義する．

3.3.1 パス

M 上の 2 つの状態 s1，s2 間の時間遷移は，M� では

α(s1) = α(s2) = s�であるとき 1つの抽象状態 s�内で行わ

れてしまう．よって反例解析で ω� から ωを導く際，ω� 内

の離散遷移 s� μ�

−→はその抽象状態で何らかの時間遷移後
に離散遷移した s1

t,μ⊥−→ s2
0,μ−→となる．

ω に対応する ω� にはこの 1つの抽象状態内の時間遷移

を含めないことにする．

定義 3.5（パスの対応関係）. MとΨによって構成された
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図 3 パスの対応関係

Fig. 3 Correspondence relation of paths.

M� において，Mのパス ω に対応したM� のパス ω� と

は，ωのすべての遷移に対して，以下の手順によって構成

される．

( 1 ) ω の遷移が離散遷移 s
0,μ(X,s′)−→ s′ ならば，ω� の遷移

は α(s)
μ�(X,α(s′))−→ α(s′)

( 2 ) ω の遷移が時間遷移 s
t,μ⊥(∅,s′)−→ s′ かつ α(s) = α(s′)

ならば，ω� の遷移は存在しない．

( 3 ) ω の遷移が時間遷移 s
t,μ⊥(∅,s′)−→ s′ かつ α(s) �= α(s′)

ならば，ω� の遷移は α(s)
μ�
⊥(∅,s′)−→ α(s′)

また，このような ω ∈ Pathfin と ω� ∈ Path�
fin の対応を，

抽象化関数と同じ記号を用いて，αPath : Pathfin → Path�
fin

と定義する．

�

定義 3.5 に基づき，抽象化されたパスの対応関係の例を

図 3 に示す．Mのパス ω は s0，s1 を 1単位時間で時間

遷移しているが，s� = α(s0) = α(s1)の場合，M� 上の対

応するパス ω� には時間遷移が現れないものとして定義し

ている．

3.3.2 アドバサリ

アドバサリの対応関係を，パスの対応関係を用いて定義

する．

定義 3.6（アドバサリの対応関係）. M� のアドバサ

リ A� : Path�
fin → Dist(2C × S�) がM のアドバサリ

A : Pathfin → R
≥0 × Dist(2C × S) に対応していると

は，以下を満たす場合である．

∀ω ∈ PathA
fin .∀s ∈ S.∀X ⊆ C.A(ω) = (t, μ) ∧

A�(αPath(ω)) = μ� に対して，μ(X, s) = μ�(X,α(s))

また，このような A ∈ Adv と A� ∈ Adv � の対応を抽象

化関数と同じ記号を用いて，αAdv : Adv → Adv � と定義

する．

�

あるアドバサリ A� について，抽象モデルにおける遷移

確率行列 PA�

: S� × S� → [0, 1]を以下のように定義する．

PA�

(s�, s�′) def=

⎧⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎨
⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎩

∑
X⊆C

μ�(X, s�′)

if ∃ω� ∈ PathA�

fin .(last(ω
�) = s�∧

∃μ�.A�(ω�) = μ�)

0 otherwise

さらに，有限長のパスω�
fin ∈ PathA�

fin の確率ProbA�

fin(ω�
fin)

を以下のように定義する．

ProbA�

fin(ω�
fin) def=

⎧⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎨
⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎩

1 if |ω�
fin | = 0

|ω�
fin

|−1∏
i=0

PA�

(ω�
fin(i), ω

�
fin(i+ 1))

otherwise

定義 3.5 および，定義 3.6 より，次の定理が成り立つ．

定理 3.1（パスの対応定理）. あらゆる ω ∈ PathA
fin に

おいて，いかなる Ψ によるM� であっても，対応する

パス αPath(ω) = ω� ∈ PathA�

fin および対応するアドバサリ

αAdv(A) = A� ∈ Adv �が存在し，ProbA
fin(ω) = ProbA�

fin(ω�)

である．

証明. s� は sから α(s) = s� として一意に求まるため，ω

と同じ長さで ω の各状態を αで抽象化した状態列が存在

する．この状態列について，初めの状態から ωに対応する

遷移を追加することで，ω� を構築できることを示す．

定義 3.5 の ( 1 )と ( 3 )の遷移の場合，定義 3.2 より，ω

の遷移に用いる状態遷移関係 (ω(i), t, μ)に対応するM�の

状態遷移関係 (α(ω(i)), μ�)は必ず存在し，この遷移を追加

できる．( 2 )の遷移の場合は ω� 上で同じ状態が時間遷移

で続き，遷移と遷移後の状態を取り除くことで構築するこ

とができる．この操作により ω に対応する ω� が必ず存在

することを示せた．

このことから，すべての ω ∈ PathA
fin について，対応パ

ス αPath(ω) = ω� が存在することが分かる．このようなす

べての ω� について，定義 3.6 を満たすようなアドバサリ

A� を構成することは可能である．したがって，Aに対応

する αAdv(A) = A� ∈ Adv � が必ず存在することを示せた．

次に，ProbA
fin(ω) = ProbA�

fin(ω�)，すなわちそれらのパ

スについて，その確率が等しいことを示す．|ω| = 0 で

あるなら，パスに遷移が存在しないため，対応する ω�

にも遷移が構成されず，|ω�| = 0 である．したがって，

ProbA
fin(ω) = ProbA�

fin(ω�) = 1である．

|ω| > 0であるなら，パスの確率は定義より

ProbA
fin(ω) =

|ω|−1∏
i=0

μi(Xi, ω(i))

であるのに対し，ω�(i)を ω�の i番目の抽象状態とすると，

対応するパスの確率は定義より

ProbA�

fin(ω�) =
|ω�|−1∏
i=0

μ�
i(Xi, ω

�(i))

である．

ωの各遷移において，時間遷移はすべてμ⊥(∅, ω(i+1)) = 1

であるため，ProbA
fin(ω)は離散遷移の確率について積をとっ

たものと等しくなる．

c© 2012 Information Processing Society of Japan 51



情報処理学会論文誌 プログラミング Vol.5 No.2 43–66 (Mar. 2012)

定義 3.5における ( 2 )および ( 3 )の遷移の場合，ω�にお

いて遷移が存在しない，または存在したとしても，対応する

時間遷移の確率は μ⊥(∅, ω(i+ 1)) = μ�(∅, α(ω(i+ 1))) = 1

であるため，ProbA�

fin(ω�)における確率の計算で考慮する必要

がない．ωの遷移のうち，( 1 )の遷移の場合，αAdv(A) = A�

であるため，μ(X,ω(i+ 1)) = μ�(X,α(ω(i+ 1)))である．

定義 3.5 より，このように対応する遷移は ω� 上に必ず存

在するため，ω と ω� に現れるすべての離散遷移の遷移確

率をそれぞれ掛け合わせると必ず等しくなる．

したがって，ProbA
fin(ω) = ProbA�

fin(ω�)であることを示

せた．

定理 3.2（パスの抽象化）. Mにおいて，アドバサリ Aに

よって導出されるパス集合 PathA
fin のうち，異なる 2つの

パス ω1, ω2 ∈ PathA
fin について，次の関係が成り立つ．

αPath(ω1) �= αPath(ω2)

証明. 仮に ω� = αPath(ω1) = αPath(ω2)であるとする．

ω1，ω2 が i 番 目 の 遷 移 ω1(i)
t1,μ(X1,ω1(i+1))−→ ，

ω2(i)
t2,μ(X2,ω2(i+1))−→ で初めて異なる動作をする場合

を考える．

離散遷移で X1 �= X2 の場合は，M� 上の ω� は遷移に

X1，X2 の情報を持つため，1つの ω� になることはない．

離散遷移で ω1(i + 1) �= ω2(i + 1)の場合は，Mの離散

遷移の確率分布は，標本空間が 2C × Lである Gの確率分

布を継承しているため，ω1(i+ 1)，ω2(i+ 1)のロケーショ

ンは必ず異なる．抽象化はロケーションごとに行われるた

め，α(ω1(i+ 1)) �= α(ω2(i+ 1))である．

時間遷移の場合は，アドバサリ Aによって時間遷移量 t

が決まるため，必ず t1 = t2 であり，ω1 �= ω2 に反する．

よって，αPath(ω1) �= αPath(ω2)である．

3.3.3 反例の候補

前節で定義したパスとアドバサリの対応関係を用いて，

反例の候補を定義する．

定義 3.7（反例の候補）. Gと到達可能性問題 (λ,Le)にお

いて，Gの意味Mの抽象モデルM� の反例の候補とは，

le ∈ Le を持つM� 上の集合を S�
e ⊆ S� として，

Σ
ω�∈{ω′�∈PathA�

fin
|last(ω′�)∈S�

e}ProbA�

fin(ω�) > λ

となる，M� のアドバサリ A� とパス集合 Ω� の組である．

反例 (A,Ω)が反例の候補 (A�,Ω�)に対応しているとは，以

下の関係を満たしているときである．

αAdv (A) = A� ∧ ∀ω ∈ Ω.∃ω� ∈ Ω�.αPath(ω) = ω�

�

以降，

Σ
ω�∈{ω′�∈PathA�

fin
|last(ω′�)∈S�

e}ProbA�

fin(ω�)

を単に

ProbA�

fin(S�
e)

と表記する．

ここで反例と反例の候補に関する 2つの定理を示す．

定理 3.3（合計到達確率の関係）. M上のアドバサリ Aと

M� 上のアドバサリ A� が対応している場合，それぞれの

到達確率について以下が成り立つ．

ProbA
fin(Se) ≤ ProbA�

fin(S�
e)

ProbA
fin(Se)は，アドバサリ AにおけるMでの目的状

態集合 Se への到達確率である．

証明. あるアドバサリ Aによって導出されるパス集合を

PathA
fin とする．また，Aに対応するM� 上のアドバサリ

を A� とする．

A によって導出された，目的状態へ到達可能なパス

ω ∈ {ω′ ∈ PathA
fin |last(ω′) ∈ Se}を考える．

定理 3.1 より，このような ωには対応する ω�が存在し，

それらの到達確率は等しい．また，定理 3.2 より，ωに対

応する抽象パス ω� は唯一である．

このことから，目的状態へ到達可能なパス ω ∈ {ω′ ∈
PathA

fin |last(ω′) ∈ Se}には等しい到達確率で対応する抽
象パスがそれぞれ 1 つ存在するため，それら各パスの到

達確率の合計は必ず等しくなる．この到達確率の合計は

ProbA�

fin(S�
e)と等しい．また，このような抽象パスの集合を

Ω� とする．

ところが，PathA
fin からPathA�

fin へは全単射とは限らない．

そのため，目的状態へ到達可能な抽象パス ω� ∈ PathA�

fin \Ω�

が存在する場合がある．このような ω� が存在する場合，

抽象モデル上の到達確率である ProbA�

fin(S�
e)が ProbA�

fin(S�
e)

より大きくなる．

したがって

ProbA
fin(Se) ≤ ProbA�

fin(S�
e)

定理 3.3 は，Mにおいて到達確率が最大となるアドバ

サリを考えたとき，Mの最大到達確率が抽象モデル上の

最大到達確率以下になることを示す．

定理 3.4（反例の存在）. Mで反例 (A,Ω)が存在するなら

ば，必ずM� で反例の候補 (A�,Ω�)が存在する．

証明. 定理 3.1 より，A� = αAdv (A) となる A� が存在

する．定義 2.8（反例の定義）より，Ω の到達確率の合

計は λ より大きい．また，定理 3.1 より，Ω に対応する

Ω� = {ω� ∈ PathA�
fin |∃ω ∈ Ω.ω� = α(ω)} が存在する．
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定理 3.3 より，これらの到達確率の合計は等しくなるの

で，Ω� の合計到達確率は λより大きい．つまり，(A�,Ω�)

は反例の候補となりうる．

したがって，Mで反例 (A,Ω)が存在するならば，必ず

M� で反例の候補 (A�,Ω�)が存在する．

この定理は抽象モデルで反例の候補が存在しなければ反

例が存在しないことを示している．よって，抽象モデルで

反例の候補が存在しないことが分かれば，確率到達可能性

問題に対して “yes”ということができる．

3.4 同時実行

ここで，確率時間オートマトンの同時実行性の問題につ

いて述べる．

定理 3.4 では，反例が存在するならば，反例の候補も存

在することを述べたが，反例の候補が存在するならば反例

が存在するとは限らない．そこで，反例の候補 (A�,Ω�)か

ら対応する (A,Ω) を求める反例解析を 5 章で提案する．

しかしその際，Ω�のそれぞれのパス対応するパスの集合 Ω

を求めて反例とするだけでは不十分である．これは到達す

るパスを求めただけでは，同時実行不可能である可能性が

あるためである．

このことを図 4 の確率時間オートマトンG2と，図 5 の

抽象化述語Ψ（Ψl0 = {true}，Ψl1 = {true}，Ψl2 = {true}，
Ψle = {true}）による抽象モデルM�

0 を用いて例を示す．

なお，検証する到達可能性問題は (0.5, {le})とする．
M�

1 から反例の候補のパス集合 Ω� として，2つのパス

ω�
1 = s�

0 → s�
1 → s�

e と ω�
2 = s�

0 → s�
2 → s�

e があげられたと

する．G2のM上において，この 2つのパスに対応するパ

スはそれぞれ存在する．ω�
1 に対応するパス ω1 では，l0 に

おいて 1単位時間以上の時間遷移をしなければ leに到達で

きない．一方 ω�
2に対応するパス ω2では，l0において時間

遷移をしていては leに到達することはできない．初期状態

図 4 確率時間オートマトン G2

Fig. 4 Probabilistic timed automaton G2.

図 5 抽象モデルM�
0

Fig. 5 Abstract model M�
0.

(l0, ν0)で ω1 では時間遷移をし，ω2 では離散遷移をする．

つまり，それぞれ選択する動作が異なり，異なるアドバサ

リで動作している．よって，(A�,Ω�)から Ωだけでなく A

の対応も調べる必要がある．本研究では，後の反例解析で，

同時実行反例解析を提案することでこの問題を解決する．

4. 確率時間CEGAR

述語抽象化および反例による精錬を自動的に検証に適

用していくアプローチが CEGAR（反例による抽象化と

精錬）[7]の枠組みである．ここまでに説明した抽象化を

CEGARに適用した確率時間CEGARの検証の流れを図 6

に従い説明する．

( 1 ) 抽象化（Abstraction）：述語集合Ψから抽象モデル

M�を計算する．述語集合Ψは，∀l ∈ L.Ψl = {true}
として開始する．

( 2 ) 反例の候補の導出（Candidate Computation of Coun-

terexample）：M�
Ψ 上で反例の候補 (A�,Ω�)を求め

る．反例の候補が存在しない場合，“yes”を出力し

検証を終了する．

( 3 ) 反例解析（Counterexample Analysis）：反例の候補

(A�,Ω�)に対応する反例 (A,Ω)が存在するかどうか

を求める．存在すれば “no”を出力し，検証を終え

る．存在しなければ，(A�,Ω�)は具体モデルで実現

できないと判断する．このような反例の候補を偽反

例とする．

( 4 ) 精錬（Refinement）：反例解析の結果，偽反例であれ

ばその偽反例 (A�,Ω�)をM� から取り除くための新

しい述語を導出し，新しいΨを得る．

( 5 ) ( 1 )に戻る．

これらのサイクルを繰り返していくことにより，最終的

にシステムが確率到達可能性問題に対し “yes”か “no”か

図 6 確率時間 CEGAR による検証

Fig. 6 Verification by probabilistic timed CEGAR.

c© 2012 Information Processing Society of Japan 53



情報処理学会論文誌 プログラミング Vol.5 No.2 43–66 (Mar. 2012)

を判定する．

この確率時間 CEGARによる検証を実現するためには，

以下の手法が必要になる．

• M� から反例の候補 (A�,Ω�)を導出する手法

• 反例の候補 (A�,Ω�)から対応する反例 (A,Ω)が存在

するか求める反例解析手法

• M� から (A�,Ω�)を取り除く述語 Ψを導出する精錬

手法

ここで，確率時間 CEGARの定理を述べる．

定理 4.1（検証の正当性）. この検証によって求めた解は必

ず時間確率システムの解と一致する．

証明. “yes”と解を出した場合は，いかなる述語集合によ

るM� であっても，定理 3.4 より，Mの解と一致する解

である．“no”と解を出した場合は，反例の候補よりM上

の反例を導出しているため，Mの解と一致する．

5. 反例解析

本章では，確率時間 CEGARにおける反例解析の手法を

提案する．反例解析は以下の 2つの手順で行われる．

( 1 ) 反例の候補の導出：M� に反例の候補が存在するか

否かを求め，適当な反例の候補 (A�,Ω�)を導出する．

( 2 ) 反例解析：(A�,Ω�)から対応する反例 (A,Ω)が存在

するかどうか求める．

本章では上記の 2つの手順についてそれぞれアルゴリズ

ムを提案する．

5.1 反例の候補の導出

( 1 )の反例の候補を導出する手順を以下に示す．

手順 1. アドバサリを導出：検証確率 λより大きい到達確

率になるアドバサリ A� を求める．この A� が存

在しなければ反例の候補は存在しない．

手順 2. パス集合を導出：A�におけるパスのうち，パスの

合計確率が，検証確率 λより大きくなるような，

有限長のパスからなる有限集合 Ω� を求める．

手順 1.によって検証確率を超える到達確率になるアド

バサリ A�が求まれば，定理 2.1 より必ずパスの集合 Ω�は

存在し，手順 2.によりそのパス集合を求めることができ

る．この 2つの手順により，反例の候補 (A�,Ω�)を導出す

る．また，ここでは以下の 2つのテクニックを用いる．

a. A� として，最大到達確率になるシンプルなアドバサ

リを用いる．

b. Ω�として，パスの数の少ない最小反例 [9]を用いる．

まず，a.について説明する．

抽象モデルM� はMを時間について抽象化したマルコ

フ決定過程であり，反例の候補の導出において，時間に関

する制約を考慮する必要がないことに注意する．

Mは時間をともなうマルコフ決定過程であり，その最大

到達確率を得られるアドバサリはシンプルとはならないこ

とを 2.4 節で述べた．これはMではその遷移関係におい

て時間に関する制約を考慮する必要があるためである．一

方，M� は時間について抽象化されており，遷移関係にお

ける時間に関する制約が抽象化によって取り除かれている

ため，時間のともなわない一般的なマルコフ決定過程と同

様に扱うことができる．一般的なマルコフ決定過程におい

て，最大到達確率を得られるアドバサリはシンプルなアド

バサリであり [3]，その最大到達確率は線形計画法によって

計算可能であることが知られている [3]．この方法では，す

べての状態から目的状態集合への最大到達確率を求めるこ

とができる．また，その結果から各状態について，最大到

達確率を得るためにどの確率分布が選ばれたかを得ること

ができる．このようにして選ばれた確率分布を返すような

シンプルなアドバサリを考えたとき，それは最大到達確率

を返すアドバサリ A� となる．よって，到達可能性解析で

はこのシンプルなアドバサリ 1つのみについて考えれば十

分であり，任意のアドバサリについて考える必要はない．

ここで求めた最大到達確率が検証確率以下であれば反例

の候補は存在しないということができる．さらに定理 3.4

より，具体モデルにおいて反例が存在しないといえる．し

たがって，最大到達確率が検証確率以下であれば確率到達

可能性問題に対して “yes”と答えることができる．

ここで，M� において最大到達確率を与えるシンプルな

アドバサリ A� と，Mにおいて最大到達確率を与えるアド

バサリ Aの間には対応関係がないことに注意する．また，

Mにおいて最大到達確率を与えるアドバサリ Aはシンプ

ルではないことが知られている [16]．それにもかかわらず，

ここでは A� にシンプルなアドバサリを選んでいる．これ

は，定理 3.3 に基づいて検証確率と比較するために，抽象

モデルM�における最大到達確率を得る必要があるためで

ある．

次に，b.について説明する．A� によってM� の非決定

が解決されると，その動作は離散時間マルコフ連鎖として

記述される．そこで，文献 [9]によって離散時間マルコフ

連鎖の反例として提案され，確率 CEGAR [11]でも利用さ

れている，最小反例（Smallest Counterexample）を，本手

法においても利用する．

定義 5.1（最小反例 [9]）. 離散時間マルコフ連鎖 MC =

(S, s0,P)と目的状態 Se ⊆ S，検証確率 λにおいて，最小

反例 Ωsmallest とは，合計到達確率が検証確率 λより大き

いパスの集合の中で，最も要素数が少なく，さらにその中

で合計到達確率が最も大きいものをいう．

�

この最小反例の採用により，後述する反例解析の手法に

おいて，以下の 2つの効率化が期待できる．

• パス集合の要素数を少なくすることで，反例解析に用
いるパスの数を抑える．
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• 合計到達確率を大きくすることで，有力な到達確率の
大きいパスを優先して解析する．

最小反例は k-shortest path アルゴリズムを用いることで

導出可能である．このアルゴリズムは，目的状態集合へ到

達可能なパスのうち，その到達確率が大きいものから順に

k本のパスを導出するアルゴリズムである．定義より，最

小反例は目的状態集合へ到達可能なパスのうち，合計到達

確率が λより大きくなるまで，到達確率が大きいパスから

順に含むことは自明である．よって，次のような手法で最

小反例を導出可能である．

( 1 ) k = 1とする．

( 2 ) k-shortest path アルゴリズムを用いてパス集合を導

出する．

( 3 ) その合計到達確率が λ以下となった場合は kを 1増

やして ( 2 )に戻る．合計到達確率が λを上回った場

合，そのパス集合を最小反例とする．

この手順において，合計到達確率が λを上回るパス集合

が導出されたとき，そのパス集合は到達確率が大きいパス

から順に，λを上回るために必要な最も要素数が少ないパ

ス集合となっている．したがって，導出されたパス集合は

最小反例となる．

ここで述べた，M� において最大到達確率を与えるアド

バサリ A�と，この A�で離散時間マルコフ連鎖を構築した

ときの最小反例 Ω� の組 (A�,Ω�)を反例の候補として利用

する．

5.2 反例解析

本節ではまず反例解析の概略を説明し，2つの手順から

なる反例解析のアルゴリズムを提案する．また，解析の結

果から偽反例であることが分かった場合，次章で説明する

精錬において必要な情報についても説明する．

5.2.1 反例解析の概要

( 2 ) の反例解析では，前節で求めたM� の反例の候補

(A�,Ω�)に対し，対応する反例 (A,Ω)を求める．本手法の

反例解析では (A�,Ω�)のうち，パスの集合 Ω� のみを用い

る．反例解析は以下の 2つの手順に分かれる．

手順 1. パス反例解析：Ω� の各パス ω� に対し，対応する

Mの ω を求め，反例となるMのパスの集合 Ω

の集合 Ωを得る．

手順 2. 同時実行反例解析：ある 1つのアドバサリ Aに

よって，手順 1.で求めた Ω ∈ Ωに含まれるパス

すべてを導出できるか確かめる．

まず手順 1.では，Ω�のそれぞれのパスω�について，対応

するM上のパス ωが存在するかどうかを求める．定義 3.5

より，M� 上のパス ω� を具体化すると，M上のパス集合

{ω ∈ Pathfin |αPath(ω) = ω�}となる．もし，M上で対応

するパスがなければ，{ω ∈ Pathfin |αPath(ω) = ω�} = ∅と
なる．

このようにして得られた各パス集合から，任意のパスを

それぞれ 1つ選んで集合 Ωとし，これを反例のパスの集

合とする．この Ωのすべての組合せからなる集合を Ωと

する．

ここで，反例の候補のパスのうち，1 つでも {ω ∈
Pathfin |αPath(ω) = ω�} = ∅ であれば，この反例の候補
(A�,Ω�)は偽反例となることに注意する．Ω� は最小反例

（定義 5.1）であるため，M� において，合計到達確率が検

証確率 λより大きいパスの集合のうち，最も要素数が少な

いものであった．そのため，Ω� のうち 1つでもM上に

対応するパスが存在しないならば，残りのパスの合計到達

確率は検証確率 λ以下となるため，偽反例であることが分

かる．

次の手順 2. では，求めたパスの集合 Ω ∈ Ω が 1 つの

アドバサリ A で構成可能かどうかを確かめる．つまり，

∃Ω ∈ Ω.∃A ∈ Adv .Ω ⊆ PathA
fin を確かめる．このような

Ωおよび Aが存在しない場合，この反例の候補は偽反例で

あることが分かる．

手順 1.と手順 2.のそれぞれの反例解析によって，導出

した (A�,Ω�)が偽反例であると判断された場合，同じ反例

の候補を導出しないように，新しい述語を追加して抽象モ

デルの精錬を行う．

手順 1.で偽反例と判断されれば，M上で対応するパス

がない ω�をM�から取り除くように精錬する．手順 2.で

偽反例と判断されれば，M上では 1つのアドバサリAで構

成できない ω� がM� 上でも 1つのアドバサリ Aで構成で

きないように精錬する．精錬については 6 章で説明する．

各手順で求められたパス集合 Ωとアドバサリ Aを反例

とし，反例が求まれば確率到達可能性問題に対して，“no”

という解を示すことができる．このように，本手法におけ

る反例解析は，反例の候補のパスの集合のみを用いて解析

する．

5.2.2 準備（ゾーンによる解析）

この反例解析の手法では，ω� に対応するパス集合

{ω|αPath(ω) = ω�}を，ω� の各抽象状態に対応するゾーン

とすることで取り扱う．つまり，ある ω� 中の抽象状態 s�

について，そのゾーンに着目し，以下のように取り扱う．

{ν|αPath(ω) = ω� ∧ ∃i.(α(ω(i)) = s� ∧ ω(i) = (l, ν))}

定義 3.5 の ( 2 )より，ω� に現れない時間遷移を考慮す

る必要があることに注意する．そのため，集める各抽象状

態のゾーンを，時間遷移前のゾーンである到達条件と，時

間遷移後のゾーンである出発条件の 2つとする．ω�の i番

目の状態 (l, b)の出発条件を ζdep
i,ω�，到達条件を ζrea

i,ω� とし，

この概略を図 7 に示す．ω� から ωを導出するために，ω�

の各状態について出発条件と到達条件を求める（導出手法

については次節で述べる）．

ここで，反例解析で用いるゾーン演算を定義する．
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図 7 ゾーンによる到達可能性の解析

Fig. 7 Reachability analysis by zones.

定義 5.2（ゾーン演算）. 時間確率システムのゾーンを

ζ ∈ Zones(C)，確率遷移関係を (l, ζg, p) ∈ prob，リセット

クロック変数の集合を X ⊆ C として，ゾーンを変形する

以下の演算を定義する．

time succ[ζ] = {ν|∃t ∈ R
≥0.ν − t � ζ}

time pre[ζ] = {ν|∃t ∈ R
≥0.ν + t � ζ}

reset[ζ,X] = {ν[X := 0]|ν � ζ}
free[ζ,X] = {ν|ν[X := 0] � ζ}
discrete succ[ζ, ζg,X] = reset[ζ ∧ ζg, X]

discrete pre[ζ, ζg, X] = free[ζ,X] ∧ ζg

ここで (ν − t) は，すべてのクロック x ∈ C について

(ν − t)(x) = ν(x) − tとなるクロック評価であることに注

意する（定義 2.2）．また，入力するゾーンがクロック評価

の空間の凸部分集合の場合，演算結果も凸部分集合になる．

�

time succ[ζ]，discrete succ[ζ, ζg, X]演算は，あるゾーン

ζ から時間遷移，または離散遷移によって到達可能な状態

集合を得る演算である．

time pre[ζ]，discrete pre[ζ, ζg, X]演算は，あるゾーン ζ

へ時間遷移，または離散遷移によって到達可能な状態集合

を得る演算である．状態集合のうち，各状態のクロック評

価のみにに着目することで，それをゾーンとして扱うこと

ができる．そのため，これらのゾーン演算によって，到達

可能な状態集合を求めることができる [2]．

time succ，time pre，discrete succ，discrete preについて

それぞれ説明する．

• time succ[ζ]，time pre[ζ]：時間遷移の演算である．

time succ[ζ]はあるゾーン ζ から時間遷移可能なゾー

ンを返す．

time pre[ζ]はあるゾーン ζ へ時間遷移可能なゾーンを

返す．この演算では時間遷移量を考慮せず，時間遷移

可能なゾーンすべてを得る．

図 8 パス反例解析

Fig. 8 Path counterexample analysis.

• discrete succ[ζ, ζg, X]，discrete pre[ζ, ζg, X]：離散遷移

の演算である．

discrete succ[ζ, ζg, X]は，ガード条件が ζg，リセット

クロック集合がX である離散遷移によって，あるゾー

ン ζ からガード条件およびリセットクロックを考慮し

て遷移可能なゾーンを返す．

discrete pre[ζ, ζg, X]は同様の離散遷移によって，ある

ゾーン ζ へ遷移可能なゾーンを返す．

以後，discrete succ，discrete pre演算をM�上のパス ω�

の遷移 (l, b)
μ�(X,(l′,b′))−→ (l′, b′)に対して用いた場合，定義 2.5

と定義 3.2 によって，その演算に用いる ζg は，μ� を含む

状態遷移関係 ((l, b), μ�) ∈ prob� に対応する Gの確率遷移

関係 (l, ζg, p)の ζg を用いる．

5.2.3 パス反例解析

パス反例解析の概略を図 8 に示す．パス反例解析で

は，反例の候補の Ω� からΩを求めるために，各抽象パス

ω� ∈ Ω� 上の，各抽象状態の到達条件と出発条件を以下の

手順で求める．

手順 1. 目的状態に到達可能な到達条件と出発条件を，ω�

の目的状態から time preまたは discrete pre演算

を用いて後方から求める（図 8 の (1)）

手順 2. 求めた到達条件と出発条件上で，初期状態から到

達可能な到達条件と出発条件を，ω�の初期状態か

ら time succまたは discrete succ演算を用いて前

方から求める（図 8 の (2)）

ω�(i)を ω� の i番目の抽象状態 (lω�,i, b
ω�,i)とし，この

ロケーション li,ω� での Gでの不変条件を Inv(li,ω�)とす

る．また，i番目の遷移のクロック変数のリセットをXi,ω�

とし，この遷移に対応する Gでのガード条件を ζg
i,ω� と表

現する．

まず，手順 1.の目的状態からの到達条件と出発条件の

求め方について説明する．ω� の i 番目の状態 ω�(i) の出

発条件 ζdep
i,ω� は，先の状態の到達条件 ζrea

i+1,ω� に対し，離
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散遷移であれば discrete pre 演算を，時間遷移であれば

time pre演算を用いて求める．到達条件 ζrea
i,ω� は，ζ

dep
i,ω� に

対し，time pre演算を用いて求めることができる．これは

定義 3.5 に基づき，ω�(i)内で ζrea
i,ω� から ζdep

i,ω� へ時間遷移

があったと考えるためである．なお，目的状態の到達条件

ζrea|ω�|,ω� はこの状態の不変条件 Inv(l|ω�|,ω�)とする．これに

より，各状態の到達条件，出発条件は目的状態に到達可能

な最大の状態集合となる．

もし ω�(i)の出発条件 ζdep
i,ω� が falseになった場合，この

ω� 上の ω�(i)に対応する状態集合からは目的状態に到達で

きないことを示している．このような ω�はM上には対応

するパスが存在しないとして偽反例であると判断し，この

情報を用いてM� を精錬する．具体的には，

• l s.t. ω�(i+ 1) = (l, b)

• ζrea
i+1,ω�

• 時間遷移：time succ(bi,ω
�

Ψl
i,ω� )

離散遷移：discrete succ(bi,ω
�

Ψl
i,ω� , ζg, X)

の情報が必要になる．これらを用いてどのように精錬する

かについては，6.1.1 項で詳しく説明する．

このように，パスの最初の抽象状態 ω�(0)における到達

条件 ζrea
0,ω� を求めるまで，この手順を繰り返す．

ここで，初期状態のクロック評価は必ず ν0 であること

に注意する．つまり，ζ0 = {ν0} ⊆ ζrea
0,ω� でなければならな

い．ζ0 ⊆ ζrea
0,ω� を確かめるために，ζrea0,ω� と ζ0 の積をとっ

て，新たな ω�(0)の到達条件 ζrea
0,ω� として更新する．もし，

この更新された ω�(0)の到達条件が falseになれば，ω� に

よって初期状態 s0 = (l0, ν0)から目的状態に到達できない

ことが分かるため，この反例の候補を偽反例とすることが

できる．精錬では，

• l0 s.t. ω
�(0) = (l0, b)

• ζrea
0,ω�

• ζ0

の情報が必要になる．こちらも精錬の詳細については

6.1.2 項で説明する．

このように，手順 1.によって，この抽象パス ω� に対応

する具体モデル上のパスが必ず存在することが分かった．

そこで，手順 2.では，初期状態から後方に向かって，到達

可能な出発条件および到達条件を求めることで，この抽象

パスを実行可能な，具体モデル上でのパス集合を導出する．

手順 2. では前方から，ω�(i − 1)の出発条件 ζrea
i−1,ω� に

対し，離散遷移であれば discrete succ，時間遷移であれば

time succ演算を用いて ω�(i)の到達条件 ζdep
i,ω� を求める．

出発条件 ζrea
i,ω� は到達条件 ζdep

i,ω� に対して time succ演算を

用いて求める．

なお，手順 1.によって，ω� 上で ζ0 は目的状態に到達可

能であることが分かっているため，ζ0 を初期状態とする具

体モデル上のパスは必ず存在する．すなわち，time succま

たは discrete succ演算によって到達条件および出発条件が

falseになることはない．

パス反例解析によって，各抽象パス ω� ∈ Ω� について，

具体モデル上で実行可能なパス集合 Ωを求めた．なお，手

順 2.で求めた出発条件および到達条件は，次の同時実行反

例解析に必要となる．

パス反例解析の手順 1. のアルゴリズムを Algorithm 1

に示す．入力は反例の候補の Ω� である．偽反例であると

判断されれば spuriousとして，さらに述語を追加するロ

ケーションと分割すべき 2 つのゾーンを返す．すべての

ω� ∈ Ω� について，具体モデル上に対応するパスが存在す

ることが分かった場合，existを返す．

以降，Inv(li,ω�) ∧ bi,ω
�

Ψl
i,ω� を単に ζi,ω� と表記する．

ζi,ω� は，抽象パス ω�の i番目の抽象状態について，ロケー

ションの不変条件と，述語から作られるゾーンとの積を意

味する．

パス集合Ω�中のすべてのパスω�に対し (line:1)，time pre

または discrete pre演算によって，目的状態（パスの末尾

の状態 ω�(|ω�|)）から (line:2)初期状態（パスの先頭の状態

ω�(0)）へ順次 (line:3)出発条件 ζdep
i,ω� と到達条件 ζrea

i,ω� を求

めていく．出発条件 ζdep
i,ω� の計算は，時間遷移

μ⊥(∅,ω(i+1))−→
と離散遷移

μ(X,ω(i+1))→ で異なる (line:4-14)．このとき，出

発条件 ζdep
i,ω� が false であれば，そのパスは偽反例である

(line:6-8，11-13)．偽反例となった場合，精錬に必要な情

報を spuriousとして出力して終了する (line:7，12)．次に

到達条件 ζrea
i,ω� を求める．定義 3.5 の ( 2 )を考慮し，時間

遷移で到達可能な状態集合を到達条件 ζrea
i,ω� として求める

(line:15)．初期状態の到達条件 ζrea
0,ω� まで求めた後，ζrea0,ω� に

初期状態 ζ0 = {ν0}が含まれているかを確認する (line:17)．

初期状態が含まれていなければ，このパスは偽反例である

ので，精錬に必要な情報を spuriousとして出力して終了

する (line:18)．反例の候補のパス集合 Ω� に含まれるすべ

てのパスについて，具体モデルにおいて対応するパス集

合が存在するとき，exist が出力される．Algorithm 1 で

spuriousが出力されれば，反例解析を終了して精錬を行う．

existが出力されれば，パス反例解析の手順 2.を行う．

反例解析の手順 2.では，ω� に対応するパス集合 Ωの集

合である Ωを導出する．ここで求めた各抽象状態につい

ての ζrea
i,ω� および ζdep

i,ω� は，次の同時実行反例解析で必要と

なる．反例解析の手順 2.を Algorithm 2 に示す．

すべてのパスに対して (line:1)，Algorithm 1 とは逆向き

に，初期状態から，time succまたは discrete succ演算に

よって，目的状態へ順に (line:3)，出発条件 ζdep
i,ω� と到達条

件 ζrea
i,ω� を求める．Algorithm 1と同様に，到達条件 ζrea

i+1,ω�

は，ω�(i)と ω�(i+ 1)間の遷移が，時間遷移と離散遷移の

いずれであるかによって，導出に用いる演算が異なること

に注意する (line:5-8)．

このように，Algorithm 1，Algorithm 2 によって，抽象
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Algorithm 1 パス反例解析 手順 1
1: for ω� ∈ Ω� do

2: ζrea
|ω�|,ω� ← ζ|ω�|,ω�

3: for (i = |ω�| − 1, . . . , 0) do

4: if ω�(i)
μ�

⊥→ is a time transition then

5: ζdep

i,ω� ← time pre[ζrea
i+1,ω� ] ∧ ζi,ω�

6: if ζdep

i,ω� = false then

7: return spurious li+1,ω� , ζrea
i+1,ω� , time succ[ζi,ω� ] ∧ ζi+1,ω�

8: end if

9: else

10: ζdep

i,ω� ← discrete pre[ζrea
i+1,ω� , ζ

g

i,ω� , Xi,ω� ] ∧ ζi,ω�

11: if ζdep

i,ω� = false then

12: return spurious li+1,ω� , ζrea
i+1,ω� , discrete succ[ζi,ω� , ζg

i,ω� , Xi,ω� ] ∧ ζi+1,ω�

13: end if

14: end if

15: ζrea
i,ω� ← time pre[ζdep

i,ω� ] ∧ ζi,ω�

16: end for

17: if ζrea
0,ω� ∧ ζ0 = false then

18: return spurious l0, ζrea
0,ω� , ζ0

19: end if

20: end for

21: return exist

Algorithm 2 パス反例解析 手順 2
1: for ω� ∈ Ω� do

2: ζrea
0,ω� ← ζ0

3: for (i = 0, . . . , |ω�| − 1) do

4: ζdep

i,ω� ← time succ[ζrea
i,ω� ] ∧ ζdep

i,ω�

5: if ω�(i)
μ⊥→ is a time transition then

6: ζrea
i+1,ω� ← time succ[ζdep

i,ω� ] ∧ ζrea
i+1,ω�

7: else

8: ζrea
i+1,ω� ← discrete succ[ζdep

i,ω� , ζg

i,ω� , Xi,ω� ] ∧ ζrea
i+1,ω�

9: end if

10: end for

11: end for

パス ω� の各状態における到達条件および出発条件を求め

ることで，ω�に対応する具体モデル上でのパス集合を導出

できた．この到達条件と出発条件を用いて，次の同時実行

反例解析を行う．

5.2.4 同時実行反例解析

パス反例解析（5.2.3 項）によって，各抽象パス ω� に対

応する具体モデル上のパス集合 Ωの集合 Ωを求めた．

同時実行反例解析では，各 Ωから任意のパス ω ∈ Ωを 1

つずつ選び出して新たな集合 Ω′ とし，Ω′ に含まれるすべ

てのパスを導出可能なアドバサリAが存在するかを確かめ

る．以下にその形式的な記述を示す．

具体モデル上のパス集合Ωに，それぞれ添字を付与する．

Ω = {Ω0,Ω1, · · · ,Ω|Ω�|−1}

それらの直積集合の任意の元である，ある列

Ω′ = (ω0, ω1, · · · , ω|Ω|−1) ∈
|Ω|−1∏
i=0

Ωi

について，

∃A.(∀i ∈ N.0 ≤ i ≤ |Ω| − 1.ωi は Aによって導出可能)

を確かめる．このような列 Ω′ = (ω0, ω1, · · · , ω|Ω|−1)

について，その列要素を元とする集合を Ω =

{ω0, ω1, · · · , ω|Ω|−1}とする．構成可能なアドバサリ Aが

見つかった場合，そのような Aとパス集合 Ωの組を反例

(A,Ω)として示すことができる．

では具体的に，そのようなアドバサリ Aおよびパス集合

Ωの存在を確かめる手法について述べる．

定義 2.6 より，アドバサリはパスを入力することで，次

の遷移における時間遷移量と確率分布を返すものであった．

よって，あるアドバサリ Aで導出可能なパス集合 Ωに含

まれる任意の 2つのパス ω1, ω2 ∈ Ωについて，それぞれの

プレフィックス ω′
1，ω

′
2が ω′

1 = ω′
2であるとき，ω

′
1，ω

′
2か

らの時間遷移量と確率分布が等しいといえる．すなわち同

時実行反例解析では，パス集合 Ωに含まれる各パス ω ∈ Ω

について，等しいプレフィックス ω′があるならば，その次

の遷移は，同じ時間経過量による時間遷移，または同じ確

率分布による離散遷移であることを確かめればよい．

ここで，離散遷移については，同時実行が可能であるか

について考慮する必要がないことに注意する．離散遷移の

場合は，反例の候補のパスの集合 Ω� は抽象モデル上の反

例の候補のアドバサリ A� 上で動作する Ω� ∈ PathA�

fin た

め，集合の要素のある 2つのパス ω1, ω2 ∈ Ωのプレフィッ

クス ω′
1，ω

′
2 が αPath(ω′

1) = αPath(ω′
2)である場合，ω

′
1 の

次の遷移が離散遷移ならば ω′
2 の次の遷移もロケーション

中の同一の離散遷移である．よって，プレフィックス ω′
1，

ω′
2 が ω′

1 = ω′
2 でその次の遷移が離散遷移ならば等しい確
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図 9 同時実行反例解析

Fig. 9 Concurrency counterexample analysis.

率分布であるといえる．つまり同時実行反例解析では，時

間遷移において同一の時間経過量によって遷移が行えるか

についてのみ確認すればよい．

パス反例解析では，各パスについてどのような時間遷移

量をとることが可能であるかを，各抽象状態の出発条件お

よび到達条件を求めることによって解析した．

同時実行反例解析では，共通のプレフィックスを持つパ

スについて，それらパスの各状態の出発条件，到達条件そ

れぞれについて積をとることで，そのプレフィックスの出

発条件と到達条件をゾーンとして求める．

このプレフィックスの出発条件が falseでなければ，同

じプレフィックスを持つパスでは，それらのゾーンに含ま

れる状態へ共通の時間経過量によって到達可能であること

が分かる．したがって，それら共通のプレフィックスを持

つすべてのパスで動作可能であるといえる．

なお，到達条件を求める場合は前の抽象状態における出発

条件に対し，遷移に対応する time succまたは discrete succ

演算を，出発条件の場合は同じ抽象状態における到達条件

に対して time succ演算の結果との積をとることで，初期

状態から到達可能な状態集合のみを計算する．この概略を

図 9 に示す．ここでは，ω�
i-th を ω� の i番目までの遷移を

持つプレフィックスとし，このプレフィックスに対する到

達条件を ζrea
ω�

i-th

，出発条件を ζdep
ω�

i-th

とする．

同時実行反例解析では，いずれかのプレフィックスの出

発条件または到達条件が falseとなったとき，複数のパス

で共通の時間経過量によって具体モデル上で実行できない

として，反例の候補を偽反例とし，精錬を行う．この精錬

の詳細については 6.2 節で説明する．

同時実行反例解析のアルゴリズムを Algorithm 3 に示

す．アルゴリズムに対する入力は，パス反例解析の結果得

られた ω� ∈ Ω� の各抽象状態における到達条件と出発条

件である．出力は (A,Ω)が存在していれば exist，偽反例

であると分かれば spuriousを返す．このアルゴリズムは，

Algorithm 2 で求めた，各パスの各抽象状態における到達

条件および出発条件を利用し，前方からプレフィックスに

対する出発条件と到達条件を time succまたは discrete succ

演算によって計算する．

Algorithm 3 について説明する．

抽象モデルに存在するすべての抽象パスのプレフィック

スに対する出発条件 ζdep
ω� ，到達条件 ζrea

ω� の初期化を行う．

(line:1-4)．初期状態のみからなる長さ 0のパスについて，

到達条件を ζ0 とする (line:5)．短いプレフィックスから順

に (line:6)，到達条件 (line:7-15)，出発条件 (line:8-28)の順

で求める．

まず到達条件では，反例の候補の各パス ω� ∈ Ω� につ

いて (line:7)，プレフィックスの到達条件 ζrea
ω�

i-th

とそのパ

スの到達条件 ζrea
i,ω� の積を求めてプレフィックスを更新し

(line:9)，さらにこの到達条件から時間遷移可能な出発条件

を求める (line:10)．

次に出発条件では，同様に反例の候補の各パス ω� ∈ Ω�

について (line:13)，ζdep
ω�

i-th

とそのパスの出発条件 ζdep
i,ω� の積

を求める (line:15)．

この積が falseでなければ ζdep
ω�

i-th

を更新し (line:21)，さら

にこの出発条件から遷移可能な到達条件を時間遷移，離散

遷移を考慮しながら求める (line:19-23)．

もし積が falseになれば，同様に偽反例と判断する (line:15-

17)．具体的には，

• li,ω

• ζdep
ω�

i-th

• ζdep
i,ω�

の情報を用いて精錬を行う (line:16)．

Algorithm 3 では，すべてのプレフィックスの出発条件

および到達条件が falseとならなければ，ある 1つのアドバ
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Algorithm 3 同時実行反例解析
1: for ω� ∈ Path�

fin do

2: ζrea
ω� ← true

3: ζdep

ω� ← true

4: end for

5: ζdep

ω�=s0
← ζ0

6: for i = 0, · · · , CΩmax do

7: for ω� ∈ Ω� do

8: if |ω�| > i then

9: ζrea

ω�

i-th

← ζrea

ω�

i-th

∧ ζrea
i,ω�

10: ζdep

ω�

i-th

← time succ[ζrea

ω�

i-th

] ∧ ζi+1,ω�

11: end if

12: end for

13: for ω� ∈ Ω� do

14: if |ω�| > i then

15: if ζdep

ω�

i-th

∧ ζdep

i,ω� = false then

16: return spurious li,ω� , ζdep

ω�

i-th

, ζdep

i,ω�

17: end if

18: ζdep

ω�

i-th

← ζdep

ω�

i-th

∧ ζdep

i,ω�

19: if ω�(i)
μ�

⊥→ is a time transition then

20: ζrea

ω�

(i+1)-th

← time succ[ζdep

ω�

i-th

] ∧ ζi+1,ω�

21: else

22: ζrea

ω�

(i+1)-th

← discrete succ[ζdep

ω�

i-th

, ζg

i,ω� , Xi,ω� ] ∧ ζi+1,ω�

23: end if

24: end if

25: end for

26: end for

27: return exist

サリで実行可能であることが分かる．したがって，exists

と出力されれば (line:27)，反例が存在することが分かり，

確率到達可能性問題に対して “yes”と答えることができる．

5.3 反例解析と精錬

本章では反例解析の手法を示した．反例解析はパス反例

解析（5.2.3 項）および同時実行反例解析（5.2.4 項）によっ

て構成されている．

反例解析を行った結果，反例が存在する場合，確率到達

可能性問題に対して “yes”と答えて検証を終えることがで

きる．

反例の候補から反例を導出できない，すなわち反例の候

補が偽反例であることが分かるのは，反例解析において以

下のいずれかが falseになった場合である．

• パス反例解析
– ω�(i)の出発条件 ζdep

i,ω�

– ω�(0)の到達条件 ζrea
0,ω�

• 同時実行解析
– プレフィックスの出発条件 ζdep

ω�
i-th

反例の候補が偽反例であった場合，精錬を行う必要があ

る．本章では精錬を行ううえで必要になる情報として，1

つのロケーションと 2つのゾーンを，これら 3つのケース

について示した．

次章では，これらの情報を用いて精錬を行う手法を，そ

れぞれのケースについて示す．

6. 精錬

反例解析において，反例の候補が偽反例であることが分

かった場合，精錬を行う．精錬では，その偽反例を導出す

る原因となった抽象パスを持たない抽象モデルM�を構築

できる新しい述語 Ψを導出する．

具体的には，ある 1 つのロケーションと，そのロケー

ションに追加するための 1つ以上の述語を導出する．述語

は，ある 2つのゾーンを分割可能な述語とする．これは，

述語によって分割された抽象状態間に遷移が構築されない

ようにすることで，原因となった抽象パスを抽象モデルか

ら取り除くためである．

5 章において，反例解析において反例の候補が偽反例で

あることが分かる場合は 3つであることを述べた．本章で

はそれぞれの場合について，偽反例を導出する原因となっ

た抽象パスと，その抽象パスを取り除くために追加する述

語について述べる．

6.1 パス反例解析による精錬

パス反例解析（Algorithm 1）において，ある抽象パス

ω� が実行不可能であると分かるのは，

c© 2012 Information Processing Society of Japan 60



情報処理学会論文誌 プログラミング Vol.5 No.2 43–66 (Mar. 2012)

図 10 パス反例解析における精錬

Fig. 10 Refinement by path counterexample analysis.

• ω�(i)の出発条件 ζdep
i,ω� が falseになった場合

• ζrea
0,ω� と ζ0 の積が falseになった場合

のいずれかである．このようなパスが導出された場合，精

錬によって取り除く必要がある．

6.1.1 ω�(i)の出発条件 ζdep
i,ω� が falseになった場合

この概要を図 10 に示す．パス反例解析において，後方

解析によって導出される到達条件 ζrea
i+1,ω� と出発条件 ζdep

i,ω�

は，目的状態に到達可能な最大の状態集合である．よって，

パスが具体モデル上で実行可能であるなら，ω�(i+ 1)の到

達条件 ζrea
i+1,ω� は目的状態に到達するクロック評価を含ん

でいるはずである．したがって，この抽象パスは具体モデ

ルで実行できないことが分かる．

ここで，この抽象パスが導出された原因について考える．

抽象モデル構築において ω�(i)から ω�(i+ 1)への遷移が構

築されるのは，ω�(i)に含まれる状態から ω�(i+ 1)に含ま

れる状態への遷移が存在するためであることに注意する．

つ ま り ，こ の 抽 象 パ ス が 導 出 さ れ た 原 因 は ，

ζi,ω� か ら ζrea
i+1,ω� へ は 到 達 で き な か っ た が ，

discrete succ(ζi,ω� , ζg, X) ⊆ (ζi+1,ω� \ ζrea
i+1,ω�) または

time succ(ζi,ω�) ⊆ (ζi+1,ω� \ ζreai+1,ω�)へ到達できたためで

ある．いい換えると，ζrea
i+1,ω� と discrete succ(ζi,ω� , ζg,X)

または time succ(ζi,ω�)が同じ抽象状態のゾーンに含まれ

るためである．

よって，この抽象状態のゾーン ζi+1,ω� を ζrea
i+1,ω� を含む

ゾーンと discrete succ(ζi,ω� , ζg, X)または time succ(ζi,ω�)

を含むゾーンに分割することで，このパスを取り除くこと

ができる．

なお，到達条件 ζrea
i+1,ω� は出発条件 ζdep

i+1,ω� の time pre演

算の結果であるため，falseになることはない．

6.1.2 ζrea
0,ω� と ζ0 の積が falseになった場合

具体モデル上のすべてのパスは ν0 から始まる．よって，

すべての抽象パスは ζ0 = {ν0}を含む抽象状態から始まる．
ここで，パス反例解析では目的状態に到達可能な最大の状

態集合を導出しており，それぞれの到達条件 ζrea
i,ω� および

出発条件 ζdep
i,ω� に含まれる状態のみによって具体モデルで

実行可能であることに注意する．

すなわち，このケースでは抽象パス ω� の最初の抽象状

図 11 同時実行反例解析における精錬

Fig. 11 Refinement in concurrency counterexample analysis.

態 ω�(0)の到達条件 ζrea
0,ω� に ζ0 = {ν0}含まれていないた

め，具体モデルでは初期状態 ν0 からこのパスを実行でき

ないことが分かる．具体モデル上のすべてのパスは ν0 か

ら始まっていなければならないので，このパスは具体モデ

ルで実行できないことが分かる．

この抽象パスが導出された原因は 6.1.1 項と同様に，ζ0
と ζrea

0,ω� が同じ抽象状態のゾーンに含まれるためである．

よって，この抽象状態のゾーン ζ0,ω� を ζ0 を含むゾーンと

ζrea
0,ω� を含むゾーンに分割することで，このパスを取り除く

ことができる．

6.2 同時実行反例解析による精錬

同時実行反例解析（Algorithm 3）において，反例の候補

が偽反例であると分かるのは，プレフィックスの出発条件

ζdep
ω�

i-th

が falseになる場合である．このようなパス集合が導

出された場合，パス集合を構成する一部の抽象パスを精錬

によって取り除く必要がある．

同時実行反例解析では，反例の候補であるすべてのパス

が同じアドバサリで実行可能であるかを確かめるもので

あった．このとき，ζdep
ω�

i-th

が falseになることと，反例の候

補であるすべてのパスを同じアドバサリで実行できないこ

とは同値である．図 11 を用いてこれを説明する．

抽象パス ω�
1 および ω�

2 はそれぞれの i番目までの遷移に

おいて共通のプレフィックス ω�
i-th を持つとし，i+ 1番目

の遷移において，初めて異なる抽象状態へ遷移するものと

する．

パス反例解析のAlgorithm 1 および Algorithm 2 によっ

て，ζrea
i+1,ω�

1
に遷移可能な状態集合として，ζdep

i,ω�
1
を計算し

た．つまり ζdep
i,ω�

1
に含まれる状態からのみ ζrea

i+1,ω�
1
に含まれ

る状態へ遷移できる．ω�
2 についても同様である．よって，

ζdep
i,ω�

1
に含まれるが，ζdep

i,ω�
2
には含まれない状態からは ζrea

i+1,ω�
2

へ遷移できない．

アドバサリは，あるパスを入力することで次の遷移にお

ける時間遷移量と確率分布を返すものであった．すなわち，

あるアドバサリが存在するとは，すべての状態においてそ
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の時間遷移量と確率分布が一意に決まることを意味する．

ところが，ζdep
i,ω�

1
と ζdep

i,ω�
2
に共通部分がない場合，ζrea

i+1,ω�
1

と ζrea
i+1,ω�

2
の両方へ遷移可能な状態は存在しない．そのた

め，図 11 では ζdep
i,ω�

1
に含まれる状態から ω�

1 に対応するパ

スを導出するためには ζrea
i+1,ω�

1
に含まれる状態へ遷移する

確率分布を選択しなければならず，ω�
2に対応するパスを導

出するためには，ζdep
i,ω�

2
に含まれる状態へ時間遷移し，そこ

から ζrea
i+1,ω�

1
に含まれる状態へ遷移する確率分布を選択し

なければならない．つまり，両方のパスを導出可能な確率

分布は存在しないことになる．したがって，これらのパス

を導出可能なアドバサリが存在しないことが分かる．

このように，対応するパス集合を同一のアドバサリに

よって実行できないことが分かった場合，ζdep
ω�

i-th

と ζdep
i,ω� を

分割することで精錬を行う．なぜなら，これらを分割する

述語を加えることで，これまで ω�(i)のゾーン内に隠れて

いた ζdep
ω�

i-th

と ζdep
i,ω� 間の時間遷移が抽象モデル上に確率分

布として現れるようになるためである（図 11 では，ζdep
i,ω�

1

から ζdep
i,ω�

2
への遷移が時間遷移としてモデル上に現れた）．

よって，反例解析のA�の導出において，ζdep
ω�

i-th

または ζdep
i,ω�

を含む抽象状態は，これまで存在した抽象確率分布に加え，

この新たに現れた時間遷移の抽象確率分布を選択できるよ

うになり，これらの確率分布からいずれか 1つが選ばれる

ため，同様の同時実行の問題は発生しない．

6.3 新たな述語の導出と検証の停止性

確率時間 CEGARは，抽象化，反例の候補の導出，反例

解析，精錬のサイクルを，解が得られるまで繰り返す検証

の手法である．ここでは，サイクルごとに新たな述語を導

出可能であることと，検証ループの停止性について述べる．

これまでに，ある抽象状態における 2つゾーンを分割す

ることで，偽反例を導出する原因となったパスを取り除く

手法について示した．これらのゾーンを分割する 1つ以上

の述語は任意とし，導出手法としては文献 [15]等が知られ

ている．本研究で用いる述語導出アルゴリズムは 7 章で

示す．

確率時間 CEGARでは次の定理が成り立つ．

定理 6.1（サイクルごとに新たな述語を導出可能）. 確率時

間 CEGARは，到達可能性問題の解が得られるまで，サイ

クルごとに新たな述語を導出可能である．

証明. 抽象化の定義 3.2 より，抽象状態 (l, bl)が持つゾー

ンは，述語集合 ψl と，対応するビットベクトル bl が持つ

各要素の真偽により，すでに分割されている．よって，ψl

が含む述語によって (l, bl)が持つゾーンを分割することは

できない．つまり，すでに加えられている述語を新たに加

えても，これ以上抽象状態を分割できない．これは，ある

抽象状態が持つゾーンを 2つに分割するには，まだ ψl に

加えられていない述語を用いる必要があることを示して

いる．したがって，CEGARのサイクルの精錬において，

basisに含まれる述語をすべて加えるまで，毎回必ず新た

な述語を導出可能である．

したがって，次の定理が成り立つ．

定理 6.2（検証の停止性）. 確率時間 CEGAR による検証

は有限回数のサイクルで解を得ることができる．

証明. 不変条件と遷移条件で現れる最大整数に対して，

basisは有限の述語で構成される [14]．basisに含まれるす

べての述語を用いて抽象モデルを構築すると，もとの確率

時間オートマトンと等価なリージョングラフ [13]が得ら

れる．したがって，必ず新しい述語が導出される時間確率

CEGARによる検証は有限回数のサイクルで解を得ること

ができる．

7. 実験

本章では，確率時間 CEGARのプロトタイプを Scalaに

よって実装し，実験を行って既存手法とその状態数につい

て比較する．以下に実験環境を示す．

• Intel Core2 Quad CPU Q9650 3.00 GHz

• MemTotal 8,174,136 kB

• CentOS 5.6

• Scala version 2.9.0.1

Scalaによるソースコードは 2,000行程度である．Scala

は言語内 DSLの構築が容易なプログラミング言語であり，

検証対象となるモデルを記述する言語やパーザ等を新たに

実装する必要がなく，Scalaのコードとして記述可能であ

るという点で有効であった．

確率時間CEGARで取り扱うゾーンはすべて凸ゾーンで

あるため，ゾーンの実装には DBM [2]を用いた．

7.1 述語の選択

確率時間 CEGARを実装するにあたり，精錬における述

語選択のアルゴリズムを決定する必要がある．ゾーンの実

装として DBMを用いることで，ゾーンによって表される

領域の辺を容易に取り扱うことができる．これを利用し，

述語の選択は以下のアルゴリズムにより行う．

( 1 ) 分割したい 2つのゾーンを構成する辺を元とする集

合から羃集合を得る．

( 2 ) その羃集合の元のうち，要素が少ないものから順に，

2つのゾーンが分割できるものを探す．

CEGARにおける述語抽象化では，分割に用いる述語の

増加に応じて抽象モデルの状態数が増える．そのため，こ

のアルゴリズムは，2つのゾーンを分割可能な述語の組合

せのうち，より少ない数の述語で分割しようとするもので

ある．
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図 12 述語とパスの排除 1

Fig. 12 Exclusion of path by predicate 1.

図 13 述語とパスの排除 2

Fig. 13 Exclusion of path by predicate 2.

さらに，述語として x1 − x2 ≤ dや x1 − x2 < dのよう

な diagonal制約を優先して用いる．これは，反例となった

抽象パスを次の抽象モデルの再構築で排除するために必要

な述語の数を抑えるためである．以下に例を示す．クロッ

ク変数 xと yを持つ確率時間オートマトンにおいて，反例

として図 12 のような，長さ 3の抽象パス ω� を考える．

このパスを実行不能であることは自明である．パス反例

解析 1（Algorithm 1）を行うと，ζrea
1,ω� = x < 1∧x−y < −2

であり，discrete pre[ζrea
1,ω� , ζ

g
1,ω� , X1,ω� ] = falseとなるため，

具体モデル上で実行できないことが分かり，精錬を行う必

要がある．精錬では，ζrea
1,ω� = x < 1 ∧ x− y < −2 = ζ1 と

discrete succ[ζ0,ω� , ζg
0,ω� , X0,ω� ] ∧ ζ1,ω� = x < 1 ∧ y − x <

1 = ζ2を分割する述語を l1に追加すればよい（Algorithm 1，

line:12）．

ここで，ζ1と ζ2を分割可能な述語は，y < 2，y−x < 1，

x− y < −2 のいずれかである．

これらのうち，まず y − x < 1または x − y < −2で分

割した場合を考える．述語を加えた後の抽象モデルの再

構築では，l1 の抽象状態として (l1, x < 1 ∧ y − x < 1) と

(l1, x < 1∧x− y ≤ −1)または (l1, x < 1∧x− y < −2) と

(l1, x < 1∧ y− x ≤ 2)が生成される．いずれの場合も，分

割後の抽象状態間に時間遷移は構築されない．

次に，y < 2で分割した場合を図 13 に示す．

述語 y < 2を加えた後の l1の抽象状態は (l1, x < 1∧ y <
2) = ω�(1) と (l1, x < 1∧−y ≤ −2) = ω�(2)になる．ここ

で，抽象モデル構築において，ω�(1) から ω�(2)へ時間遷移

が構築されてしまうため，到達可能性解析において ω�(0)

から ω�(3)へ到達可能なパスが新たな反例として再び導出

されてしまうことに注意する．新たな反例が導出されたた

め，同様に反例解析 1を行うと，ζ ′1 と ζ ′2 を分割しなけれ

ばならないことが分かり，これらを分割可能である述語は

diagonal制約のみである．

このように，述語として diagonal制約を優先して用いる

ことで，不要な述語の追加を回避し，検証の効率化が期待

できる．

7.2 実験モデルの制限

確率時間 CEGARは，反例解析において前方解析の手法

を用いている．DBMのように，モデルに表れる最大定数

を用いてゾーンを表現する場合，前方解析が正しく行えな

いことが知られているが [4]，以下のいずれか 1つ以上を満

たすモデルであれば，前方解析を正しく行えることも知ら

れている [4]．

• x1 − x2 ≤ dや x1 − x2 < dを不変条件や遷移条件に

持たない，diagonal-freeなモデルである．

• クロック変数の数が 3以下のモデルである．

そこで本実験では，クロック変数が 3以下のモデルのみ

を対象とする．

7.3 FireWire Root Contention Protocol

本実験で扱う IEEE 1394 FireWire Root Contention Pro-

tocolは，IEEE 1394 FireWire規格において，2つの競合

するノードから，一方をリーダとして選出するプロトコ

ルである．本実験ではこのプロトコルに対して，リーダ選

出にデッドライン以上の時間を要する場合があるかどう

か，という性質について検証を行う．このプロトコルに

対する同様の性質についての検証実験は Symbolic Model

Checking [13]によってすでに行われており，本実験では同

手法との比較を行う．

本実験では，Symbolic Model Checking [13]による検証

実験で使用されたモデルを一部を変更し，新たに作成した

モデルに対して検証実験を行う．そのモデルを，図 14 に

示す．新たに作成したモデルでは，リーダ選出が完了した

ことを示すロケーション electに不変条件 t ≥ Dを追加し

ている．ここで，tはリーダ選出に要した時間を表現する

ために，新たに追加したクロック変数である．また，Dは

デッドラインを表す定数である．したがって，electへ到達

可能であることは，デッドライン以上の時間を要してリー

ダ選出を行ってしまう場合があることを意味する．

このような変更を加えるのは，Symbolic Model Checking

では検証する性質としてデッドラインを指定できるのに対

し，本手法はロケーションに対する到達可能性のみを対象

としているためである．

なお，既存手法との比較を行うため，デッドラインが

2,000から 60,000までのモデルを用意し，それぞれについ

c© 2012 Information Processing Society of Japan 63



情報処理学会論文誌 プログラミング Vol.5 No.2 43–66 (Mar. 2012)

図 14 FireWire root contention protocol

Fig. 14 FireWire root contention protocol.

表 1 確率時間 CEGAR の実験結果：FireWire root contention protocol

Table 1 Result of probabilistic timed CEGAR: FireWire root contention protocol.

D ループ回数 確率分布数 辺数 述語数 状態数 計算時間 [秒]

2,000 1 12 18 0 10 0.419

4,000 5 21 33 4 14 0.684

6,000 9 30 48 8 18 0.988

8,000 13 39 63 12 22 1.457

10,000 17 48 78 16 26 2.139

20,000 37 93 153 36 46 8.324

30,000 54 135 222 53 63 21.459

40,000 69 175 287 68 78 39.552

50,000 84 215 352 83 93 65.072

60,000 99 255 417 98 108 99.284

表 2 状態数の比較：FireWire root contention protocol

Table 2 Comparison in number of states: FireWire root contention protocol.

D 確率時間 CEGAR の状態数 Symbolic Model Checking の状態数 状態数比

2,000 10 15 0.6667

4,000 14 25 0.5600

6,000 18 47 0.3830

8,000 22 81 0.2716

10,000 26 126 0.2063

20,000 46 528 0.0871

30,000 63 1,206 0.0522

40,000 78 2,168 0.0360

50,000 93 3,426 0.0271

60,000 108 4,964 0.0218

て実験を行う．

このように構成したモデルに対し，Symbolic Model

Checkingで検証された性質と等価な到達可能性問題を次

のように定める．

(λ,Le) = (0, {elect})

すなわち，

∀A.ProbA(Se) ≤ 0.Se = {(elect, ν) ∈ S}
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図 15 状態数の比較：FireWire root contention protocol

Fig. 15 Comparison in number of states: FireWire root contention protocol.

を満たすかどうかについて検証を行う．この検証結果が

“no”である場合，すなわち

∃A.ProbA(Se) > 0.Se = {(elect, ν) ∈ S}

が真である場合，リーダ選出にデッドライン以上の時間を

要する場合があることが分かる．

7.4 実験結果

表 1 に実験結果を，表 2 および図 15 に既存手法との

比較結果を示す．

すべての Dead Line について，既存手法よりも少ない

状態数で検証を終えている．また，状態数比の推移から，

Dead Lineの増加にともない，状態数がより削減されてい

ることが分かる．

8. まとめ

本論文では，確率時間オートマトンの到達可能性解析に

おいて，新たに CEGARによる枠組みを適用した検証手法

を確立した．本論文の主な貢献は以下の 3点である．

• 確率時間オートマトンの到達可能性解析において，
CEGARを導入することにより，検証対象に応じた状

態空間の構築を可能にした．

• 確率時間オートマトンにおいて，確率分岐による複数
パスの同時の実行可能性を同時実行反例解析として判

定し，その偽反例による抽象モデルの精錬手法を実現

した．

• 本手法を実装して実験を行い，既存手法と比較し，よ
り少ない状態数での検証が可能であることを示した．

今後の課題として，以下のことがあげられる．

• 精錬における述語の導出において，CEGARで検証を

行ううえでより適した述語の導出法の検討

• 本手法をモデル検査に拡張し，PTCTLによる到達可

能性以外の性質の検証

• より多くのモデルや性質に対する実験
本研究における実装では，7.1 節で示したアルゴリズム

により述語を選択している．しかし，一般に CEGARにお

ける述語の選択はヒューリスティクスであるため，我々の

手法が最適であるとは考えにくい．また，diagonal制約を

優先して用いることで効率的にパスを排除できる例を示し

たが，その有効性について比較実験を行う必要がある．

確率時間オートマトンに対する検証手法である Symbolic

Model Checking [13]では，PTCTL（Probabilistic Timed

Computation Tree Logic）によって性質を記述したモデル

検査が可能であるが，確率時間 CEGARでは PTCTLで

表現可能な性質のうち到達可能性のみ検証可能である．一

方，CEGARを用いた PTCTLのサブクラスによる性質に

ついて検証可能な手法として，確率時間WiGAR [17]が提

案されている．この手法では PTCTL のサブクラスでは

あるが，到達可能性だけでなく，いくつかの性質につい

て CEGARを用いた検証が可能であることが報告されて

いる．

本研究では FireWire Root Contention Protocolの到達

可能性問題のみを扱っており，より多くのモデル，条件に

おける実験が必要であると考えられる．特に，確率時間

CEGARは計算時間を犠牲にして状態数を抑える手法であ

るため，従来の手法で状態爆発するようなモデルに対し，

本手法の有効性を示す必要があると考えられる．
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