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アトミックグループで拡張された正規表現の
オートマトンへの変換
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概要：プログラミング言語における正規表現の拡張の 1つとしてアトミックグループがある．アトミック
グループとは，一度構文内でのマッチが成功し構文を抜けると，構文内へのバックトラックを禁止する構
文である．本論文では，アトミックグループで拡張された正規表現のオートマトンへの変換を構成し，そ
の正当性を証明する．拡張された正規表現の意味は Sakumaらによるリストモナドを用いた定義により与
える．アトミックグループで拡張された正規表現の表す言語を定義するために，集合モナドを用いた非決
定構文解析器を定義する．アトミックグループによるマッチングは，オプションモナドを用いた決定性構
文解析器によって表現する．この非決定性構文解析器と決定性構文解析器は相互再帰的な等式となって
おり，それによって拡張された正規表現の表す言語を表現する．この相互再帰的な等式をもとに，それと
等価な先読み付きオートマトンを構成する．先読み付きオートマトンは先読みなしのオートマトンに変
換することができるため，拡張された正規表現の表す言語は正則であるといえる．本研究で与えた変換
を OCamlを用いて実装し，アトミックグループを含む正規表現を DFAに変換する実験を行った．実験
には，Perlライブラリのアーカイブである CPANで使用されている正規表現，およびMastering Regular
Expressions 3rd Editionに収録されている正規表現を用いた．
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Abstract: Atomic grouping is one of the extensions of regular expressions used in programing languages.
When a word is matched against an atomic group, the construct disables backtracking into the group. In this
paper, we translate regular expressions extended with atomic grouping into finite automata and prove the
correctness of the translation. The semantics of extended regular expressions is given as a nondeterministic
parser defined with the list monad. Then, the language of an extended regular expression is represented by
using mutually recursive functions: a nondeterministic parser defined with the set monad and a determin-
istic parser defined with the option monad. We construct finite automata with regular lookahead based on
their definitions and translate them into finite automata without lookahead by a standard construction. We
have implemented this translation in OCaml, and conducted experiments of translating regular expressions
containing atomic groups into DFA. For the experiments, we use regular expressions that appear in CPAN
(Comprehensive Perl Archive Network) and Mastering Regular Expressions 3rd Edition.
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1. はじめに

ウェブのプログラム等文字列を操作するプログラムにお

いて，セキュリティに関する重要な検査等様々な場面で正

規表現が用いられ，重要な役割を果たしている．プログラ
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ミング言語における正規表現は表現力を高めるために様々

な拡張が行われ，多くの場合，バックトラックを用いて検

索や置換を行う関数として実装されている．このような拡

張された正規表現が表す言語が，数学的な意味での正則言

語になっているかは必ずしも明らかでない．先読みによっ

て拡張された正規表現が表す言語が正則であることは森畑

によって証明されている [1]．一方，後方参照によって拡

張された正規表現が表す言語は正則でないことが知られて

いる．

本研究では，アトミックグループで拡張された正規表現

からオートマトンへの変換を与え，その拡張された正規表

現の表す言語が正則であることを示す．アトミックグルー

プとは，一度構文内でのマッチが成功し構文を抜けると，

構文内へのバックトラックを禁止する構文である [4]．す

なわち，1つマッチしたら他の可能性を破棄しなければな

らない．Perl，PHP等の多くのプログラミング言語では，

正規表現 r 中のバックトラックを禁止するアトミックグ

ループを (?>r) と表記する．PHPにおいて，アトミック

グループを用いた場合のマッチングの結果の違いの例を示

す．正規表現によるマッチングを行う関数 preg_match は

第 3引数に配列をとり，配列の 0番目の要素にマッチした

文字列を格納する．

preg_match (’/(a*)a/’, "aaa", $matches);

print ($matches[0]); ==> aaa

preg_match (’/(?>a*)a/’, "aaa", $matches);

print ($matches[0]); ==>

正規表現 (a*)a は文字列 aaa にマッチしている．一方，

アトミックグループを用いた (?>a*)a は何もマッチしな

い．アトミックグループ内の a* が文字列全体にマッチし

て，アトミックグループを抜け，続く正規表現 aがマッチ

する文字列を探すが，アトミックグループによってバック

トラックが禁止されるため，マッチを成功させることがで

きない．

本研究の先行研究として，正規表現によるマッチングの

トランスデューサへの変換が研究されている [7]．先行研究

では，Perl互換の正規表現の意味論を精確にとらえるため

に，正規表現マッチングの意味をリストモナドを用いて優

先順位を持つ非決定性構文解析器として定義している．こ

の非決定性構文解析器から，オプションモナドを用いて定

義される先読みを用いた決定性構文解析器を導出し，決定

性構文解析器をもとにトランスデューサを構成している．

この先行研究において，アトミックグループについての意

味論が与えられていたが，アトミックグループを含む正規

表現が表す言語が正則であるかについての議論はされてい

ない．

本研究では，先行研究では行われていないアトミックグ

ループで拡張された正規表現のオートマトンへの変換を与

えた．アトミックグループで拡張された正規表現が表す言

語は通常の正規表現のように定義することができない．し

たがって，Sakumaらにより与えられている正規表現マッ

チングの意味論から正規表現の表す言語を導出する．その

ために集合モナドを用いた非決定性構文解析器を導出し，

この非決定性構文解析器をもとにオートマトンを構成する．

しかし，正規表現マッチングの意味論から直接定義した非

決定性構文解析器は，意味論に依存している．オートマト

ンは優先順位を表現することができないため，非決定性構

文解析器から優先順位を排除する必要がある．そのために

アトミックグループによるマッチングをオプションモナド

を用いた決定性構文解析器によって表現する．この非決定

性構文解析器と決定性構文解析器は相互再帰的な等式と

なっており，それによって拡張された正規表現の言語を表

現する．この相互再帰的な等式をもとに，それと等価な先

読み付きオートマトンを構成する．先読み付きオートマト

ンは先読みなしのオートマトンに変換することができるた

め，拡張された正規表現が表す言語は正則であるといえる．

OCamlを用いてこの変換の実装を行い，アトミックグルー

プを含む正規表現を DFAに変換する実験を行った．実験

には，PerlライブラリのアーカイブであるCPANで使用さ

れている正規表現，およびMastering Regular Expression

3rd Edition [4]に収録されている正規表現を用いた．しか

し，CPANで使用されている正規表現のうち，アトミック

グループを使用したものは非常に少なく，実験に使用でき

た正規表現は 3つのみだった．実験に使用した正規表現に

関しては，少ない状態数でオートマトンを構成することが

できた．

関連する研究として，先読みで拡張された正規表現を

オートマトンに変換する森畑による研究がある [1]．この研

究では，先読みで拡張された正規表現をAFA（Alternating

Finite Automaton）[2]で構成し，さらに，重み付き正規表

現 [3]を導入することで部分マッチの取り出しについても

解決策を提案している．

2. 準備

2.1 モナド

正規表現マッチングの意味を定義するために，プログラ

ミング言語におけるモナドを簡単に説明する [5]．モナド

M とは次の多相型関数をともなう型構成子M である．

unitM :: α → α M

bindM :: α M → (α → β M) → β M

これらの関数は次の 3つのモナド則を満たす必要がある．

ここで，bindM m f はm�=M f と表記することにする．

(unitM x)�=M f = f x

m�=M (λx.unitM x) = m

(m�=M f)�=M g = m�=M (λx.f x�=M g)
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本論文では，簡潔に表すために，モナドを明示する必要

のないところでは上記の関数の添字を省略する．

あるモナド M1 からそのモナドと関わりのある違うモ

ナドM2 へ変換する，次の性質を持つ多相型の関数 h を

M1 からM2 へのモナド射（monad morphism）であると

いう [8], [10]．

h(unitM1 x) = unitM2 x

h(m�=M1 f) = (h m�=M2 λx.h (f x))

本研究では，リストモナドから集合モナドへのモナド射

やリストモナドからオプションモナドへのモナド射を用

いる．

2.2 先読み付きオートマトン

本研究では，先読み付きオートマトンA = (Q,Σ, Δ, q0, F )

を用いて，アトミックグループで拡張された正規表現を

オートマトンに変換する．通常の ε-NFAとの違いは遷移

関数 Δ ⊆ Q × (Σ ∪ {ε}) × Q × Reg(Σ)のみである．ここ

で，Reg(Σ)は文字の集合 Σ上の正則言語の集合である．

オートマトン Aにおいて，入力文字列 ww′ のうち wを読

んで，状態 qから状態 q′ へ遷移する遷移関係 q
w/w′

−−−→
A

q′ を

次のように定義する．

q
ε/w′

−−−→
A

q if w′ ∈ Σ∗

q
ε/w′

−−−→
A

q′ if (q, ε, q′, R) ∈ Δ and w′ ∈ R

q
a/w′

−−−→
A

q′ if (q, a, q′, R) ∈ Δ and aw′ ∈ R

q
ww′/w′′

−−−→
A

q′ if q
w/w′w′′

−−−→
A

q′′ and q′′
w′/w′′

−−−→
A

q′

1つ目の規則は，遷移が存在しないときの規則である．遷

移が存在しない場合，文字を消費せず，他の状態への遷移

もしない．2つ目の規則は，先読みによる ε-遷移の規則で

ある．入力文字列 w が先読みの正則言語の集合 Rに含ま

れる場合，q′ へ遷移が行われる．3つ目の規則は，文字を

消費する先読みによる遷移の規則である．(q, a, q′, R) ∈ Δ

のとき，入力文字列 aw′ が先読みの集合である Rに含ま

れる場合のみ，文字 aによって q′へ遷移する．この遷移関

係の定義は，Sakarovitchによる定義を先読み付きオート

マトンに拡張したものである [6]．

先読み付きオートマトンは先読みを含まないオートマト

ンに変換できるため，先読み付きオートマトンの表す言語

は正則である．

例 2.1 （先読み付きオートマトンの例）. Σ = {a, b}とし
て，1つ以上の aで終わる文字列を受理するオートマトン

を考える．このオートマトンは先読みを用いると下図で表

される．ここで，遷移のラベルにおける w ‖ rの rは先読

み正則言語を表す．簡単のため，r = Σ∗のとき，先読みの

表記は省略することとする．

ここで，ra = {a, aa, aaa, · · · }は 1つ以上の aからなる

正則言語の集合である．したがって，a ‖ ra は残りの文字

列が ra に含まれるとき，aで遷移することを表している．

同様に，a ‖ ra は残りの文字列が ra に含まれないとき，a

で遷移することを表している．このオートマトンAにおい

て，文字列 abaaのうち abaを読んで，状態 q0から状態 q1

へ遷移することを考える．

q0

aba/a
−−−→

A
q1

この遷移を 1ステップごとに見ていく．初めの文字 aに

よる遷移をするとき，文字列 abaaは raに含まれないため，

以下の遷移をする．

q0

a/baa
−−−→

A
q0

次に，bによって以下の遷移をする．

q0

b/aa
−−−→

A
q0

次に，aによって遷移が行われる．ここで，残りの文字

列は ra に含まれるため，以下の遷移が行われる．

q0

a/a
−−−→

A
q1

先読み付きオートマトンAによる遷移はこのようにして

行われる．

3. 先行研究

Sakumaらによる先行研究 [7]では，正規表現によるマッ

チングの部分マッチの取り出しを行うためにトランスデュー

サへの変換が行われている．正規表現マッチングの部分

マッチの曖昧さを排除するために，正規表現マッチングの

意味論をリストモナドを用いて優先順位を持つ非決定性構

文解析器として定義している．優先順位を持ったままでは

トランスデューサを構成することができないため，先読み

の導入によって優先順位を排除した決定性構文解析器を導

出，それをもとにトランスデューサの構成が行われている．

本研究では，Sakumaらによる意味論の定義を利用してア

トミックグループで拡張された正規表現について考える．

ここでは，以下の構文の正規表現を考える．

r ::= ε （空列）

| c （文字）

| r1r2 （連接）

| r1|r2 （選択）

| r∗1 （繰返し）
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正規表現 r が表す言語 L(r)は次のように帰納的に定義

する．

L(ε) = {ε}
L(c) = {c}
L(r1r2) = {w1w2 | w1 ∈ L(r1) ∧ w2 ∈ L(r2)}
L(r1|r2) = L(r1) ∪ L(r2)

L(r∗1) = L(r1)∗

プログラミング言語における正規表現はマッチングに優

先順位が存在する．選択 r1|r2 では r1 が r2 よりも優先順

位が高く，どちらにもマッチする文字列の場合，r1 によっ

てマッチする．繰返し r∗1 では，r∗1 = r1r
∗
1 |εと展開される．

そのため，より多くの r1 によるマッチを試みる．Sakuma

らによる先行研究では，キャプチャした文字列を取り出す

ための手法としてトランスデューサを構成しており，部分

的なマッチの曖昧さを排除するために優先順位を考慮して

いる．また，アトミックグループの意味を定めるためには，

優先順位の議論を避けがたいため，本研究でもマッチング

の優先順位を考慮して意味を定める必要がある．Sakuma

らはプログラミング言語おける正規表現によるマッチング

を精確にとらえるために，正規表現の意味論をリストモナ

ド [11]を用いて非決定性構文解析器として定式化してい

る．リストモナドにおける unitと bindの定義は付録 A.1

に示す．非決定性構文解析器は，正規表現 rおよび文字列

wに対し，w = w1w2，w1 ∈ L(r)なる w2 のリストを返す

関数として定義する．リストの先頭に向かうほどマッチす

る文字列の優先順位が高いものとする．これによって，プ

ログラミング言語における正規表現によるマッチングを意

味を定義する．

定義 3.1（非決定性構文解析器）. 正規表現によるマッチン

グの意味論を非決定性構文解析器N [[r]]wとして定義する．

N [[r]] :: Σ∗ → Σ∗ list

N [[ε]]w = unit w

N [[c]]w =

{
unit w′ if w = cw′

[] otherwise

N [[r1r2]]w = N [[r1]]w �= λw′.N [[r2]]w′

N [[r1|r2]]w = N [[r1]]w ++ N [[r2]]w

N [[r∗1 ]]w = (N [[r1]]w �= λw′.N [[r∗1 ]]w′) ++ unit w

ここで，++はリストの連結を表している．

非決定性構文解析器 N [[r]]w は優先順位を持つ．トラン

スデューサでは優先順位を表現することができないため，

N [[r]]wから優先順位を取り除く必要がある．そこで，先読

みを用いることによって正規表現がマッチする文字列を決

定的にした決定性構文解析器を定義する．先読みの正規表

現 rc は，正規表現 r に続く正規表現である．決定性構文

解析器D[[r]]rc
wは，正規表現が表す言語のうち，最も優先

順位が高い文字列 w1 に対して w = w1w2 なる w2 を返す

関数である．決定性構文解析器にはオプションモナドを用

いる．オプションモナドにおける unitと bindの定義は付

録 A.1 に示す．

定義 3.2 （決定性構文解析器）. 最も優先度の高い結果だ

けを返す決定性構文解析器を定義する．

D[[r]]rc
:: Σ∗ → Σ∗ option

D[[ε]]rc
w =

{
unit w if w ∈ L(rc)

None if w /∈ L(rc)

D[[c]]rc
w =

⎧⎪⎨
⎪⎩

unit w′ if w = cw′

and w′ ∈ L(rc)

None otherwise

D[[r1r2]]rc
w = D[[r1]]r2rc

w �= λw′.D[[r2]]rc
w′

D[[r1|r2]]rc
w =

{
D[[r1]]rc

w if w ∈ L(r1rc)

D[[r2]]rc
w if w /∈ L(r1rc)

D[[r∗1 ]]rc
w =

⎧⎪⎪⎪⎪⎨
⎪⎪⎪⎪⎩

D[[r1]]r∗
1rc

w �= λw′. D[[r∗1 ]]rc
w′

if w ∈ L(r1r
∗
1rc)

if w ∈ L(rc) then unit w else None

if w /∈ L(r1r
∗
1rc)

決定性構文解析器D[[r]]rc
wが正規表現マッチングの意味

論に合致することを示す．関数 filterと関数 firstの合成で

ある関数 findを次のように定義する．ここで，first mは

リスト mの先頭の要素をオプションで返す関数で，関数

filter p mはリストmのうち，pの条件を満たす要素のリ

ストを返す関数である．

first m = case m of e :: l ⇒ Some e | [] ⇒ None

find p m = first(filter p m)

このとき，次の定理が成り立つ．

定理 3.3. D[[r]]rc
w = find (λw′.w′ ∈ L(rc))(N [[r]]w)

Sakumaらは，この決定性構文解析器をもとに先読み付

きトランスデューサを構成している．本研究では，Sakuma

らの先読み付きトランスデューサの構成のすべての出力を

εとした先読み付きオートマトンの構成を利用する．この

先読み付きオートマトンの構成は 5 章で示す．

繰返し r∗1 において，ε ∈ L(r1)であるとき，定義 3.1 の

非決定性構文解析器では r∗ = rr∗|εが無限に展開されてし
まう．この問題に対応するために，先行研究では，以下の

ような定義を精密化している．

N [[r∗1 ]]w = (N [[r1]]w �= λw′.if w = w′

then unit w else N [[r∗1 ]]w′) ++ unit w

アトミックグループに関する意味の定義およびオートマ

トンの構成には，この問題はほとんど影響がないため，本

論文ではこの問題は無視し，繰返し r∗1 において，ε 
∈ L(r1)
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なる場合のみを議論する．一般の場合は，Sakumaらによ

る構成をもとにした拡張で得られる．

4. アトミックグループによって拡張された正
規表現

プログラミング言語における正規表現の拡張の 1つとし

て，アトミックグループという構文がある．Sakumaらに

よる先行研究では，アトミックグループの意味論は与えら

れているが，トランスデューサへの変換は与えられていな

い．また，アトミックグループで拡張された正規表現が表

す言語が正則であるかの議論は行われていない．そこで，

本研究ではアトミックグループで拡張された正規表現から

オートマトンへの変換を与え，拡張された正規表現が表す

言語が正則であることを示す．本章では，オートマトンを

構成するために，アトミックグループで拡張された正規表

現の表す言語を集合モナドを用いた非決定性構文解析器で

表す．オートマトンの構成は，この非決定性構文解析器に

関する等式から導かれる．

前章での正規表現の構文に以下を加える．

r ::= . . . | (r1)atomic （アトミックグループ）

先行研究の手法を用いて，アトミックグループで拡張さ

れた正規表現によるマッチングの意味論について考える．

初めに，アトミックグループの意味論を N [[r]]w で定式化

する．

N [[(r1)atomic]]w = case N [[r1]]w of e :: l ⇒ [e] | [] ⇒ []

この定義は Sakumaらによる先行研究において与えられ

ている．アトミックグループはグループ内の最も優先順位

の高いマッチだけを返す構文と考えることができるため，

上のように定義できる．

例 4.1. (ab∗)atomic の場合を考える．

N [[(ab∗)atomic]]abb

= (case N [[ab∗]]abb of e :: l ⇒ [e] | [] ⇒ [])

= (case [ε, b, bb] of e :: l ⇒ [e] | [] ⇒ []) = [ε]

例 4.2. N [[(a∗)atomicb]]a · · · ab = [ε] = N [[a∗b]]a · · · abとな

る．どちらの正規表現もこの形の文字列にしかマッチしな

いため，N [[(a∗)atomicb]] = N [[a∗b]]である．等価な正規表

現となっているが，アトミックを用いたものの方が，マッ

チが失敗する場合のバックトラックが禁止されているた

め効率的である．このような最適化のため，アトミックグ

ループは導入されている．

文字列wは，正規表現 (r1|r2)atomicに対して，w ∈ L(r1)

または w /∈ L(r1) ∧ w ∈ L(r2)のとき，この正規表現の表

す文字列であると考えることができる．このように，アト

ミックグループとは，グループ内の各選択について，「より

優先順位の高い選択肢がマッチしない」ことを表す否定先

読みを加えることに等しい．この「先読みを加えることで

優先順位を宣言的に扱う」というアプローチは，Sakuma

らによる，正規表現の部分マッチのキャプチャの定式化に

用いられたものと同じである．よって，Sakumaらの構成

をたどることで，アトミックグループの扱いも同様に与え

ることができると予想される．

アトミックグループで拡張された正規表現は通常の正規

表現のように構造に関して帰納的に言語を定義することが

できない．そのため，拡張された正規表現の言語を定義し

直し，それを用いて決定性構文解析器を再定義する必要が

ある．まず拡張された正規表現の言語を定義するために集

合モナドを用いた非決定性構文解析器 L[[r]]を定義する．

L[[r]]wはリストモナドから集合モナドへのモナド射 setを

用いて以下のように定義する．

L[[r]] :: Σ∗ → Σ∗ set

L[[r]]w = set (N [[r]]w)

拡張された正規表現 rが表す言語を，L[[r]]wを用いて定

義する．ε ∈ L[[r]]wであるとき，wは rの表す言語に含ま

れることを意味する．したがって，そのような文字列の集

合を言語 L(r)と定義する．

L(r) = {w | ε ∈ L[[r]]w}

アトミックグループを含まない正規表現に関しては，こ

の定義と前章の定義は一致する．

非決定性構文解析器 L[[r]]w に対応するオートマトンを

構成すれば，アトミックグループで拡張された正規表現

のオートマトンへの変換を与えることができる．しかし，

L[[r]]wの定義はアトミックグループの場合の構造において

N [[r]]w に依存している．オートマトンは優先順位を表現

することができないため，N [[r]]w に依存した形のままで

は，オートマトンを構成することができない．アトミック

グループで拡張された正規表現をオートマトンに変換する

ために，アトミックグループ内のマッチを決定性構文解析

器 D[[r]]rc
w を用いて表したい．アトミックグループ内の

マッチをこのように表すことができれば，Sakumaらによ

るトランスデューサの構成をオートマトンの構成として利

用できる．先ほど定義した拡張された正規表現が表す言語

を用いて，先読みを用いた決定性構文解析器の定義をアト

ミックグループに対して拡張する．アトミックグループ以

外の構文に対しては，決定性構文解析器D[[r]]rc
の定義は，

定義 3.2 で与えたものがそのまま適用できる．ただし，先

読みとして現れる正規表現 rの言語 L(r)の定義としては，

上の定義を用いる必要がある．

次に，アトミックグループに対する決定性構文解析器の

定義を考える．正規表現 (r1)atomic に対するマッチングで

は，アトミックグループに続く正規表現にかかわらず，ア

トミックグループ内で最も優先度が高い結果を返せばよい．
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したがって，先読み正規表現として，任意の文字列にマッ

チする Σ∗ を用いて，D[[r1]]Σ∗w を実行すればよい．さら

に，残りの文字列が先読み正規表現 rcの表す言語に含まれ

なければならないので，次のように定義できる．

D[[(r1)atomic]]rc
w

=

⎧⎪⎨
⎪⎩

Some w′ if D[[r1]]Σ∗w = Some w′

and w′ ∈ L(rc)

None otherwise

以上で定義したアトミックグループで拡張された正規表

現に対する決定性構文解析器は正しい実装となっている．

定理 4.3. 拡張された正規表現 r，rc と拡張された意味論

に対して以下が成り立つ．

D[[r]]rc
w = find (λw′.w′ ∈ L(rc))(N [[r]]w)

証明. r の構造と w の長さに関する辞書式順序による帰

納法で証明する．ここでは，r = (r1)atomic の場合につい

てのみ示す．他の構造についての証明は Sakumaらによる

証明に準ずる．

find (λw′.w′ ∈ L(rc)) (N [[(r1)atomic]]w)

= find (λw′.w′ ∈ L(rc))

(case (N [[r1]]w) of e :: l ⇒ [e]|[] ⇒ [])

= find (λw′.w′ ∈ L(rc))

(case (find (λw′.w′ ∈ Σ∗) N [[r1]]w) of

Some e ⇒ [e] | None ⇒ [])

= find (λw′.w′ ∈ L(rc))

(case D[[r1]]Σ∗w of

Some e ⇒ [e] |None ⇒ [])

（帰納法の仮定より）

=

⎧⎪⎨
⎪⎩

Some w′ if D[[r1]]Σ∗w = Some w′

and w′ ∈ L(rc)

None otherwise

これによって，アトミックグループ内のマッチングを決

定性構文解析器で表すことができる．

N [[(r1)atomic]]w

= case N [[r1]]w of w′ :: l ⇒ [w′] | [] ⇒ []

= case D[[r1]]Σ∗w of Some w′ ⇒ [w′] | None ⇒ []

本論文では，この拡張された正規表現に対する意味と決

定性構文解析器の定義から，拡張された正規表現が表す言

語を受理するオートマトンの構成法を導出する．そのため

に，まず，言語を定義するための非決定性構文解析器L[[r]]w

の再帰的な定義を導く．非決定性構文解析器 N [[r]]w の定

義と関数 setがモナド射であることから以下の等式が得ら

れる．

L[[ε]]w = unit w

L[[c]]w =

{
unit w′ if w = cw′

∅ otherwise

L[[r1r2]]w = L[[r1]]w �= λw′.L[[r2]]w′

L[[r1|r2]]w = L[[r1]]w ∪ L[[r2]]w

L[[r∗1 ]]w = (L[[r1]]w �= λw′. L[[r∗1 ]]w′)

∪ unit w

L[[(r1)atomic]]w = case D[[r1]]Σ∗w of

Some w′ ⇒ unit w′ | None ⇒ ∅

アトミックグループ内のマッチングは決定性構文解析器

によって表すことができる．すなわち，アトミックグルー

プ内のマッチングと等価なオートマトンは決定性構文解

析器をもとに構成すればよい．しかし，決定性構文解析器

D[[r]]rc
wの定義は，正規表現の言語の定義に依存している．

そのため，拡張された正規表現が表す言語は，非決定性構

文解析器 L[[r]]wと決定性構文解析器 D[[r]]rc
w との相互再

帰によって表現されている．

5. オートマトンの構成

前章で定義した L[[r]]とD[[r]]rc
から先読み付きオートマ

トンを構成する．初めに構成を示し，次に構成が相互再帰

的な関数と等価であることを証明することによってアト

ミックグループで拡張された正規表現が正則であることを

証明する．正規表現 rと先読み正規表現 rcに対して，L[[r]]

とD[[r]]rc
に対応するオートマトンA(r)，AD(r, rc)を構成

する．簡単のため，オートマトンの遷移図では先読みが行

われない場合，先読みの表記を省略し，加えて ε-遷移であ

る場合にはラベルを省略する．

L[[r]]に対応するオートマトン A(r)の構成は，アトミッ

クグループの場合を除き，通常の ε-NFAの構成法である

Thompsonの構成法を用いる [9]．下にアトミックグルー

プの場合の構成を示す．

前章でアトミックグループ内のマッチングは決定性構文

解析器から構成されるオートマトンとすればよいことを示

したので，アトミックグループが現れたとき，決定性構文

解析器に対応する AD(r, Σ∗)を構成する．

次にアトミックグループ内のオートマトン AD(r, rc)を

D[[r]]rc
の定義から構成する．AD(r, rc)の構成は，Sakuma

らによるトランスデューサの構成のすべての出力を εとし

たオートマトンの構成を利用する．図 1 に AD(r, rc)の構

成を示す．アトミックグループ内のオートマトンAD(r, rc)
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図 1 AD(r, rc) の構成

Fig. 1 Construction of AD(r, rc).

では，先読みによって遷移を決定的にする．マッチングの

結果が複数存在しうる選択と繰返しにおいて，先読み正規

表現にマッチする選択肢にのみに遷移する．これによっ

て，マッチングの優先順位を実現している．

正規表現の意味論から導出した相互再帰的な等式とオー

トマトンの構成が等価であることを示す．これによって，

アトミックグループで拡張された正規表現が表す言語が正

則であることを示す．

定理 5.1 （構成の正しさ）. A(r)の初期状態を qs，終了状

態を qf とする．このとき，以下が成り立つ．

w ∈ L(r) ⇐⇒ qs

w/ε
−−−→
A(r)

qf

この定理の証明は次の補題 5.2 からなる．

補題 5.2. A(r)によって構成されるオートマトンの状態

qs，状態 qf に関して

w′ ∈ L[[r]]w ⇐⇒ qs

ww′−1/w′

−−−→
A(r)

qf

AD(r, rc)によって構成されるオートマトンの状態 qs，状

態 qf に関して

D[[r]]rc
w = Some w′ ⇐⇒ qs

ww′−1/w′

−−−→
AD(r,rc)

qf

ここで，ww′−1 は文字列 wの末尾から文字列 w′ を取り除

いた文字列である．

証明は Sakumaらに準ずる．rの構造と wの長さに関す

る辞書式順序による帰納法で示すことができる．

例 5.3 （オートマトンの構成例）. 本研究で与えた構成に

よるアトミックグループで拡張された正規表現からオート

マトンへの変換の例を示す．正規表現 (a|a∗)atomicbをオー

図 2 A((a|a∗)atomicb) の構成

Fig. 2 Construction of A((a|a∗)atomicb).

トマトンへ変換する場合を考える．初めに，この正規表現

は (a|a∗)atomicと bの連接であるので，以下のようになる．

次に，アトミックグループ内の正規表現に対応するオー

トマトンを図 1 に従って構成する．これによって得られる

オートマトンを図 2 に示す．図 2 において，q1
s と q4

s から

の遷移が先読みによって行われている．q1
s において，残り

の文字列が aで始まる文字列ならば q3
s へ，そうでなけれ

ば q4
s へ遷移する．q3

s へ遷移した場合，残りの遷移で abが

消費されるので，受理される文字列は abのみである．q4
s

へ遷移した場合，残りの文字列が先頭に aが 1つ以上ある

場合 q5
s へ，そうでなければ q4

f へ遷移する．しかし，q1
s か

ら残りの文字列の先頭が aでないという条件で遷移してき

たため，q4
s からは必ず q4

f へ遷移する．したがって，q1
s か

ら q4
s へ遷移する場合，受理される文字列は bのみである．

以上より，このオートマトンが受理する文字列は {ab, b}で
ある．

6. 実装と実験

6.1 実装

アトミックグループで拡張された正規表現から，オート

マトンへの変換をOCamlを用いて実装した．実装は，Perl

互換正規表現のうち一般的に用いられている文字クラス等

の構文をサポートしている．

先読み付きオートマトン A = (Q,Σ, Δ, q0, F )からそれ

と等価な先読みを含まないオートマトン A′ への変換に

は，先読み付きオートマトンの状態にサブセット構成を

用いる．k個の先読み正規表現 r1, r2, . . . , rk を持つ先読み

付きオートマトンの変換を考える．r1, r2, . . . , rk は，DFA

Di = (Qi, Σ, δi, q
i
0, Fi)で表現されているとする．A′ の状

態は，Q× 2Q1 × 2Q2 × · · · × 2Qk とする．前章の構成法で

作られる先読み付きオートマトンAと等価な先読みを含ま

ないオートマトン A′ は，以下のどちらかの形式の遷移を

持つ．

A において，先読み ri を持つ状態 q から q′ への ε-遷
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移がある場合には，A′ は (q, S1, S2, . . . , Sk) から (q′, S1,

S2, . . . , Si ∪ {qi
0}, . . . , Sk)への ε-遷移を持つ．

Aにおいて，先読みを持たない状態 qから q′への入力記号

aに対する遷移がある場合には，A′は (q, S1, S2, . . . , Sk)か

ら (q′, δ1(S1, a), δ2(S2, a), . . . , δk(Sk, a)) への遷移を持つ．

ここで，δi は状態の集合を扱うための拡張がされているも

のとする．

状態 (q, S1, S2, . . . , Sk)は，q ∈ F かつ Si ⊆ Fi のとき，

A′の終了状態となる．また，初期状態は (q0, ∅, . . . , ∅)であ
る．A′ の各状態 (q, S1, S2, . . . , Sk)に新たに名前をつける

と A′ は ε-NFAに等しい．

例 6.1. 例 5.3 の先読み付きオートマトンを先読みなしの

オートマトン A′ に変換する．例 5.3 の先読み付きオート

マトンにおいて，先読みによる遷移は aΣ∗，aΣ∗，aa∗Σ∗，

aa∗Σ∗の 4つである．これらを r1から r4とする．r1と r3

に対応する DFA D1，D3 を以下に示す．

r2に対応するDFA D2はD1の，r4に対応するDFA D4

は D3 の終了状態と終了状態ではない状態を入れ替えたも

のである．先読みなしのオートマトンにおいて w = abが

与えられた場合を考える．初期状態は (q1
s , ∅, ∅, ∅, ∅) であ

る．初期状態において，先読み付きオートマトンの状態 q1
s

からの遷移が先読みである．したがって，先読み付きオー

トマトンの状態 q1
s を q3

s へ ε-遷移し，先読み正規表現 r1に

対応する D1 の初期状態 q1
1 を S1 に追加する．これを遷移

先の状態とする．

(q3
s , {q1

1}, ∅, ∅, ∅)

次に，文字 aによる遷移をする．先読み付きオートマト

ンの状態 q3
s と D1 の状態 q1

1 から aによって遷移する状態

によって，次の状態を得る．

(q3
f , {q2

1}, ∅, ∅, ∅)

次に ε-遷移によって，次の状態へ遷移する．

(q2
s , {q2

1}, ∅, ∅, ∅)

先読み付きオートマトンの状態 q3
s と D1 の状態 q1

1 から

bによって遷移する状態によって，次の状態を得る．

(q2
f , {q2

1}, ∅, ∅, ∅)

この状態において，先読み付きオートマトンの状態 q2
f は

先読み付きオートマトン Aの終了状態であり，S1 = {q2
1}

はDFA D1の終了状態 F1の部分集合である．したがって，

文字列 abは例 5.3 の先読み付きオートマトン Aと等価な

先読みなしのオートマトン A′ で受理されることが分かる．

図 3 A(r) の実装

Fig. 3 Implementation of A(r).

アトミックグループが入れ子になる場合は，先読み正規

表現にアトミックグループが現れる．その場合，まず，先

読み正規表現に対応するオートマトン A′ を構成し，A′ を

DFAに変換することで入れ子のアトミックグループが存

在する正規表現もオートマトンに変換することができる．

オートマトン Aの構成法の概略を図 3 に示す．

(a) A(r) と AD(r′, Σ∗) によって構成された先読み付き

オートマトンAに現れる先読み正規表現 r1, r2, · · · , rk

を集める．

(b) 先読み正規表現 r1, r2, · · · , rk から先読み付きオート

マトン Ai を構成する．先読み正規表現から先にオー

トマトンを構成していくため，アトミックグループが

入れ子になっている場合でもオートマトンを構成する

ことができる．

(c) Ai を DFA Di に変換する．Ai は ε-NFAと同じであ

るため，一般的な方法で DFAに変換可能である．

(d) 先読み付きオートマトン Aと先読みの DFAから先

読み付きオートマトンと等価な先読みを含まないオー

トマトン A′ を構成する．

(e) 構成したオートマトン A′ を DFAに変換する．

6.2 実験

アトミックグループを含む正規表現を DFAに変換する

実験を行った．実験に使用した正規表現を表 1 に示す．実

験には，Perlライブラリのアーカイブである CPANで使

用されている正規表現，および解説書Mastering Regular

Expressions 3rd Editionに収録されている正規表現を用い

た．上記の解説書では，正規表現マッチングの最適化の手

法としてアトミックグループについて詳しく解説している．

しかしながら，アトミックグループを実際に使用している

プログラムはとても少なく，CPANのプログラムで使用さ

れている 1,887個の正規表現のうち，アトミックグループ

を使用している正規表現は 2個しかなかった．さらに，う

ち 1つは後方参照を含んでいたため，CPANで使用されて

いた正規表現は，ParseWords.pmで使用されている正規表
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表 1 実験に使用した正規表現

Table 1 Regular expressions used for the experiment.

正規表現 出典

(1) (")((?>[^\\"]*(?:\\.[^\\"]*)*))"|(’)((?>[^\\’]*(?:\\.[^\\’]*)*))’ ParseWords.pm

(2) (\.\d\d(?>[1-9]?))\d+ Mastering Regular Expressions 3rd Edition

(3) \w+=(?>[^\n\\]*)(?>\\.[^\n\\]*)* Mastering Regular Expressions 3rd Edition

表 2 実験結果

Table 2 Experimental result.

正規表現の大きさ 先読み付きオートマトンの状態数 先読みの数 DFA の状態数

(1) 25 34 6 5

(2) 14 18 1 7

(3) 15 20 2 4

現のみだった．

実験では，アトミックグループが使用されている正規表

現の大きさ，先読み付きオートマトンの状態数，先読みの

数，DFAの状態数を調べた．実験の結果を表 2 に示す．

ここで，表 2 中の先読み付きオートマトンの状態数は状態

数削減等の処理は行っておらず，DFAの状態数は状態数最

小化の処理を行った結果である．本実装においては，括弧

における部分マッチのキャプチャは実装していないので，

(r) は単にグルーピングをするものとする．また，キャプ

チャなし括弧 (?:r) も通常の括弧に変換して実験を行う．

表 1 の正規表現について，簡単に説明する．(1) の正

規表現はダブルクォート，もしくはシングルクォート

で囲まれた文字列を表す正規表現である．クォートに

挟まれた部分の正規表現 [^\\"]*(?:\\.[^\\"]*)* は改

行やエスケープされたクォート等，特殊な文字を含む

文字列を表している．クォートに挟まれた部分の正規

表現は意味的には ([^\\"]*|\\.)* と等しいがループ展

開 [4]と呼ばれる最適化の手法を用いて表現されている．

[^\\"]*(?:\\.[^\\"]*)*による処理を終えた後，次に続

く文字がクォートでなかった場合，無意味なバックトラッ

クが発生してしまう．それを抑制し，高速化を図るために

アトミックグループが使用されている．(2)の正規表現は小

数点以下 2桁，もしくは 3桁の数字をキャプチャするため

の正規表現である．小数点以下 3桁目が 0でない場合のみ，

3桁目までキャプチャをする．ここで，一度マッチした 3桁

目がバックトラックによって取り消されてしまうことを防

ぐためにアトミックグループが使用されている．(3)の正

規表現は，1文字以上のアルファベットからなる文字列の後

=が続き，その後改行等の特殊文字を含む文字列が続く文

字列を表す正規表現である．この正規表現の=の右側の部

分は，(1)のクォートの内側の正規表現とほぼ同じである．

表 2 を見ると，先読み付きオートマトンの状態数に対し

て，DFAの状態数は小さくなっている．しかし，実験の対

象が少ないため，先読み付きオートマトンの状態数や先読

みの数に対して DFAの状態数がどのような傾向にあるか

は実験からは判断できない．

7. 結論

本研究では，プログラミング言語における正規表現の拡

張の 1つであるアトミックグループの意味論について研究

し，アトミックグループで拡張された正規表現のオートマ

トンへの変換を与えた．アトミックグループで拡張された

正規表現によるマッチングの意味論を相互再帰的な 2つの

関数として表し，それをもとにオートマトンを構成した．

構成したオートマトンの正しさは，定義した関数が正規表

現の意味論と合致することと，関数とオートマトンが等価

であることを示すことで証明した．この変換によって，ア

トミックグループを含む正規表現の等価性を検証するこ

とができる．アトミックグループで拡張された正規表現

のオートマトンへの変換を OCamlを用いて実装し，アト

ミックグループを含む正規表現をオートマトンに変換する

実験を行った．実験には CPANで実際に使用されている

正規表現を使用したが，アトミックグループを使用してい

る正規表現はきわめて少なかった．アトミックグループと

ほぼ同じ働きをする絶対最大量指定子という構文を使用し

ているプログラムも存在しなかったため，一般的にこれら

の構文はあまり使用されないといえる．

本研究の応用として，アトミックグループを含む正規表

現を用いたプログラムの解析に利用できると考えていた．

しかし，実際にアトミックグループを使用している正規表

現は非常に少ないため，アトミックグループを含む正規表

現を用いたプログラムの解析という目的に関しては，実

用上はあまり意味がない．別の応用として，アトミックグ

ループを使用していない正規表現をアトミックグループを

用いた形に変換することで正規表現の最適化を行うことが

考えられる．
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付 録

A.1 各モナドにおける unit，bindの定義

• リストモナドにおける unit，bind定義

初めに，リストモナドを操作するための関数を定義

する．

map f m =

⎧⎪⎨
⎪⎩

[] if m = []

(f e) :: (map f m′)

if m = e :: m′

concat l =

{
[] if l = []

m++(concat l′) if l = m :: l′

上記の関数を用いてリストモナドにおける unit関

数と bind関数�=を定義する．

unitlist :: α → α list

unitlist x = [x]

�=list :: α list → (α → β) → β list

m�=list f = concat (map f x)

• オプションモナドにおける unit，bindの定義

unitoption :: α → α option

unitoption x = Some x

�=option :: α option → (α → β) → β option

m�=option f = case m of Some x ⇒ f x

| None ⇒ None

• 集合モナドにおける unit，bindの定義

unitset :: α → α set

unitset x = {x}
�=set :: α set → (α → β) → β set

m�=set f =
⋃

x∈m

fx
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