
Th
e 
5t
h 
Wo
rk
sh
op
 o
n 
Th
eo
re
ti
ca
l 
Co
mp
ut
er
 S
ci
en
ce
 

Hi
ro
sh
im
a，

S
ep
te
mb
er
 2
00
9（

WT
CS
20
09
) 

 

第5回情報科学 

ワークショップ 

 

 

 

 

Satoshi Fujita 

Sayaka Kamei 



 

序言 

  
本論文集は，2009年 9月 6日～8日に広島市国際青年会館において開催された第 5回情

報科学ワークショップの発表原稿をまとめたものである．  

  

本ワークショップは，研究室以上の議論と研究会(LA)以下のフォーマルさを基本理念

として，日本の並列／分散計算の研究者がお互いを徹底的に切りまくる「ちゃんばら大

会」を開こうという広島大学の中野浩嗣先生の呼びかけで始まったものである．第 1回

を 2005 年 9 月に出雲で開催して以来，瀬戸（第 2 回），門司（第 3 回），長浜（第 4

回）と毎年 9 月に開催され，今回が 5 回目の開催となる．今回は，名古屋工業大学，

大阪大学，岡山大学，九州大学，九州工業大学，広島大学から 54 名の参加者があり，

26 件の発表と白熱した議論が行われた．また中野先生の呼びかけによる新規企画であ

る「10000 円ゲーム大会」では，各研究室の予選を勝ち抜いた 12 本のプログラムのダ

ブルエリミ―ション方式での対戦がおこなわれ，広島大学の重本耕司君の作成したプ

ログラムが初代の優勝者となった．今回のワークショップは，これまでの 4 回とは打

って変わって市街地の中心での開催となったが，会場の窓からは太田川にはさまれた

広島市内の様子や瀬戸内の島々を一望することができ，静かな環境の中で，熱のこも

った討論が 3 日間にわたって繰り広げられた．なお，2010 年は名古屋工業大学が主担

当となり，名古屋地区で開催される予定である．  

  

最後になりましたが，興味深い研究成果を御発表いただいた講演者の皆様，熱心に御

討論 いただいた参加者の皆様に，心よりお礼申し上げます．また今回の開催にあたり，

広島大学の亀井先生には，会場の選定から始まり，会場および宿泊の手配，会議の運

営，さらには，本論文集の表紙デザインを含む全ての編集をしていただきました．会

場の準備・運営に関しては，藤田研究室の学生のみなさんにもお手伝いいただきまし

た．これらの方々の尽力なしには，このような気持のよい環境で白熱した議論を繰り

広げることはできなかったと確信しております．衷心より深く感謝致します．  

  

2009 年 10月  

広島大学  藤田 聡 
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A Hardware-Software Cooperative Approach for the Exhaustive Verification of
the Collatz Conjecture

Yasuaki Ito and Koji Nakano
Department of Information Engineering, Hiroshima University

Kagamiyama 1-4-1, Higashi-Hiroshima, 739-8527 JAPAN

Abstract

Consider the following operation on an arbitrary posi-
tive number: if the number is even, divide it by two, and
if the number is odd, triple it and add one. The Collatz
conjecture assert that, starting from any positive number
n, repeated iteration of the operations eventually produces
the value1. The main contribution of this paper is to
present hardware-software cooperative approach to verify
the Collatz conjecture. The key idea of our approach is
to sieve numbersn that produces 1 using a circuit imple-
mented on an FPGA. The numbers that fail to be verified
by overflow are reported to the host PC. The host PC ver-
ifies those numbers using unlimited bits operations by soft-
ware. We have implemented 24 coprocessors on the Ver-
tex II family FPGA XC2V3000-4. The experimental results
show that our hardware-software cooperative approach can
verify2.89 × 109 64-bit numbers per second.
Keywords: Hardware Algorithm, FPGA Implementation,
block RAMs.

1 Introduction

An FPGA (Field Programmable Gate Array) is a pro-
grammable VLSI in which a hardware designed by users
can be embedded instantly. Typical FPGAs consist of an
array of programmable logic blocks (or slices), memory
blocks, and programmable interconnect between them. The
logic block contains four-input logic functions implemented
by a look up table and/or several registers. Using four-input
logic functions, registers, and their interconnects, any com-
binational circuits and sequential logic can be implemented.
Using design tools provided by FPGA vendors or third party
companies, a hardware logic designed by users using hard-
ware description languages can be embedded in FPGAs. It
has been shown that a lot of computation can be accelerated
using a circuit implemented in FPGAs [2, 3, 8, 9, 10].

The Collatz conjectureis a well-known unsolved con-
jecture in mathematics [5, 7, 13]. Consider the following

operation on an arbitrary positive number:

even operation if the number is even, divide it by two, and

odd operation if the number is odd, triple it and add one.

The Collatz conjecture assert that, starting from any posi-
tive number, repeated iteration of the operations eventually
produces the value1. For example, starting from 3, we have
the following sequence to produce 1.

3 → 10 → 5 → 16 → 8 → 4 → 2 → 1

The main contribution of this paper is to present a
hardware-software cooperative approach to verify the Col-
latz conjecture. More specifically, we have developed a
hardware algorithm for exhaustive verification of the Col-
latz conjecture for a limited number of bits. We use an
FPGA to implement this hardware algorithm as coproces-
sors for this approach. The key idea of our approach is
to sieve numbersn verified that it produces 1 using co-
processors on an FPGA connected through PCI-bus. Each
coprocessor has a 78-bit architecture and works as fol-
lows: First, it receives 32-bit numberM from the host
PC through the PCI-bus. For each 64-bit numberm in
[M · 232, (M + 1) · 232 − 1], it verifies if iteration of
the operations produce 1 starting fromm by repeating the
even and odd operations. The coprocessor reports num-
ber m to the host PC if the interim value has more than
78 bits and it fails to verify the conjecture. The host
PC receives such numberm, and perform the iteration of
the operations with unlimited number of bits implemented
by software. Let us show an example for the reader’s
benefit. Suppose that, from host PC, a 32-bit number
M =0xF1234567 is given to the coprocessor on the FPGA.
For each numberm from M · 232 (=0xF1234567000000)
to (M + 1) · 232 − 1 (=0xF1234567FFFFFFFF), the
coprocessor repeats the even and the odd operations.
Starting from m =0xF123456705A1CF67, the iter-
ation of the operations produces an interim number
0xB59C3655454882EE20450CB8 which has more than 78
bits. Thus, the coprocessor detects the overflow of 78-bit



register and reports the 32-bit LSB ofm, 0x05A1CF67 to
the host PC. The host PC verifies the Collatz conjecture for
suchm =0xF123456705A1CF67 by software.

This coprocessor approach makes sense because

• the hardware implementation on the FPGA is fast and
low power consumption, but the number of bits for the
operation is fixed,

• the software implementation on the PC is relatively
slow and high power consumption, but the number of
bits for the operation is unlimited.

So, our approach finds counter example candidatesm of
the Collatz conjecture using the hardware implementation,
and confirm it for such numbersm using the software im-
plementation. Also, since the circuit for the coprocessor is
small enough that we can implement 24 coprocessors on a
Vertex II family FPGA XC2V3000-4 [6]. In this way, we
can further accelerate the verification by hardware-software
cooperative approach.

Figure 1 illustrates our hardware-software cooperative
architecture for verifying the Collatz conjecture. We have
used a Nallatech Xtreme DSP kit [11], which is a PCI board
with Xilinx VirtexII family FPGA XC2V3000-4, We have
implemented 24 coprocessor working independently in the
FPGA. The FPGA and the host PC are connected though the
PCI-bus. The host PC works as a server, which requests to
verify the Collatz conjecture for232 numbers fromM · 232

to (M + 1) · 232 − 1 for some 32-bit integerM to each
coprocessor. The experimental results show that, for 64-bit
numbers, each coprocessor can verify1.20 × 108 numbers
per second. Also, we can verify2.89 × 109 numbers per
second using our hardware-software cooperative architec-
ture using 24 coprocessors.

In our previous paper [1], we have shown an architecture
for the verification of the Collatz conjecture. This paper
showed an implementation on a Xilinx Spartan-3AN family
FPGA XC3S700AN-5, which uses 831 slices, seven 18-bit
embedded multipliers, two 18Kbit block RAMs. The sim-
ulation and the timing analysis results for XC3S700AN-5
show that this architecture can verify216 numbers in 421µs.
Thus, it can verify1.55 × 108 numbers per second. How-
ever, it uses 128-bit registers, and does not check the over-
flow. Our new idea is to improve this architecture to work as
a coprocessor, and to implement 24 coprocessors in a Virtex
II family FPGA XC2V3000-4.

This paper is organized as follows. Section 2 shows ba-
sic ideas to accelerate the verification of the Collatz con-
jecture. In Section 3, we show a basic hardware algorithm
for the verification on the FPGA. Section 4 shows how we
have implemented our hardware algorithm as a coprocessor
including the interface between the host PC and the FPGA,
and how the software in the host PC works. Sections 5 and 6

Host PC

24 coprocessors

0 1 2 23· · ·

Virtex II FPGA

PCI bus

Figure 1. Our hardware-software cooperative
architecture for verifying the Collatz conjec-
ture

show the performance analysis and and the experimental re-
sults. Finally, Section 7 offers the conclusions.

2 Accelerating the verification of the Collatz
conjecture

The main purpose of this section is to show a hard-
ware algorithm for accelerating the verification of the Col-
latz conjecture. The basic ideas of acceleration are shown
in [7, 13].

The first idea is to terminate the operations before the
iteration produces 1. Suppose that we have already veri-
fied that the Collatz conjecture is true for numbers less than
n, and we are now in position to verify it for numbern.
Clearly, if we repeatedly execute the operations forn until
the value is 1, then we can confirm that the conjecture is
true forn. Instead, if the value becomesn′ for somen′ less
thann, then we can guarantee that the conjecture is true for
n because it has been proved to be true forn′. Thus, it is
not necessary to repeat this operation until the value is 1,
and we can terminate the iteration when, for the first time,
the value is less thann.

The second idea is to perform several operations in one
step. Consider that we want to perform the operations for
n and letnL andnH be the least significant two bits and
the remaining bits ofn. In other words,n = 4nH + nL

holds. Clearly, the value ofnL is either 00, 01, 10, or 11.
We can perform the several operations forn based onnL as
follows:

nL = 00: Since two even operations are applied, the result-



ing number isnH .

nL = 01: First, odd operation is applied and the resulting
number is(4nH + 1) · 3 + 1 = 12nH + 4. After that,
two even operations are applied, and we have3nH +1.

nL = 10: First, even operation is performed and we have
2nH + 1. Second, odd operation is applied and we
have(2nH + 1) · 3 + 1 = 6nH + 4. Finally, by even
operation, the value is3nH + 2.

nL = 11: First, odd operation is applied and we have
(4nH + 3) · 3 + 1 = 12nH + 10. Second, by even op-
eration, the value is6nH + 5. Again, odd operation is
performed and we have(6nH +5)·3+1 = 18nH +16.
Finally, by even operation, we have9nH + 8.

For example, ifnL = 11 then we can obtain9nH + 8 by
applying 4 operations, odd, even, odd, and even operations
in turn. LetA andB be tables as follows:

A B
00 1 0
01 3 1
10 3 2
11 9 8

Using these tables, we can perform the following table op-
eration, which emulates several odd and even operations:

table operation For least significant two bitsnL and the
remaining most significant bitsnH of the value, the
new value isA[nL] · nH + B[nL].

Let us extend the table operation for least significant two
bits to more bits. For a numbern andd (≥ 2), letnL andnH

be the least significantd bits, that is,n = 2dnH + nL. We
call d is the base bits. Let the current value ofn is anH + b.
Initially, a = 2d andb = nL. We repeatedly perform the
following rules fora andb.

even rule If botha andb are even, then divide them by two.

odd rule If b is odd, then triplea, and tripleb and add one.

These two rules are applied until no more rules can be ap-
plied, that is, untila is odd andb is even. It should be clear
that, even and odd rules correspond to even and odd oper-
ations of the Collatz conjecture. Ifi even rules andj odd
rules applied, then the value ofa is 2d−i3j . Thus, exactly
d even rules are applied until the termination. After the ter-
mination, we can determine the value of elements in tables
A and B such thatA[nL] = a and B[nL] = b. Using
tablesA andB, we can perform the table operation ford
bitsnL, which involvesd even operations and zero or more
odd operations. In this way, we can accelerate the opera-
tion of the Collatz conjecture. In our previous paper [1], we

have implemented for various numbers of bits ofnL. Our
implementation results show that the performance is well
balanced when the number of bits ofnL is 10.

The third idea to accelerate the verification of the Collatz
conjecture is to skip numbersn such that we can guarantee
that the resulting number is less thann after the table op-
eration. For example, suppose we are using two bit table
andnH > 0. If nL = 00 then the resulting value isnH ,
which is less thann. Thus, we can skip the table operation
for n if nL = 00. If nL = 01 then the resulting value is
3nH + 1, which is always less thann = 4nH + 1, and we
can skip the table operation. Similarly, ifnL = 10 then we
can skip the table operation. On the other handnL = 11
then the resulting value is9nH + 8, which is always larger
thann. Therefore, the Collatz conjecture is guaranteed to
be true whenevernL ̸= 11, because it has been verified true
for numbers less thann. Consequently, we need to execute
the table operation for numbern such thatnL = 11.

We can extend this idea for general case. For least sig-
nificant d bits nL, we say thatnL is not mandatoryif the
value ofa is less than2d at some moment while even and
odd rules are repeatedly applied. We can skip the verifi-
cation for non mandatorynL. The reason is as follows:
Consider that for numbern, we are applying even and odd
rules. Initially,a = 2d andb ≤ 2d − 1 hold. Thus, while
even and odd rules are applied,a > b always hold. Suppose
thata ≤ 2d − 1 holds at some moment while the rules are
applied. Then, the current value ofn is

anH + b < anH + a ≤ (2d − 1)nH + a = 2dnH < n.

It follows that, the value is less thann when the correspond-
ing even and odd operations are applied. Therefore, we can
omit the verification for numbers that have no mandatory
least significant bits.

For least significantd bit number, we use tableS to store
the mandatory least significant bits. Letsd be the number
of such mandatory least significant bits. Using these table,
we can write a verification algorithm as follows:

for mH = 1 to +∞ do
for i = 0 to sd − 1 do

begin
mL = S[i];
n = m = 2dmH + mL;
while(n ≥ m) do

begin
Let nL be the least significantd bits and

nH be the remaining bits.
n = A[nL] · nH + B[nL];

end
end

For the benefit of readers, we showA, B, andS for 4
base bits in Table 1. Froms4 = 3, we have 3 mandatory
least significant bits out of 16.



Table 1. Tables A, B, and S for least signifi-
cant 4 bits.

A B S
0000 1 0 0111
0001 9 1 1011
0010 9 2 1111
0011 9 2 -
0100 3 1 -
0101 3 1 -
0110 9 4 -
0111 27 13 -
1000 3 2 -
1001 27 17 -
1010 3 2 -
1011 27 20 -
1100 9 8 -
1101 9 8 -
1110 27 26 -
1111 81 80 -

3 An Architecture for the verification on an
FPGA

The main purpose of this section is to show an architec-
ture for verifying the Collatz conjecture using tablesA, B,
andS. The preliminary results of FPGA implementation
are shown in our previous paper [1].

Let d be the base bits. Each of the tablesA andB can be
stored in a ROM of size2d × ad, wheread is the number of
bits necessary to store the values ofA. From Table 1,a4 =
7 because the maximum value is81 < 27. To store table
S, a ROM of sizesd × d is used. Letw be the maximum
number of bits ofn. Clearly,nH hasw − d bits andnL has
d bits. Thus, to compute the productA[nL] · nH , we use an
ad × (w − d)-bit multiplier. After that, to compute the sum
A[nL] · nH + B[nL], aw-bit ad-bit adder is used.

The ROM can be implemented by block RAMs in the
FPGA. Block RAMs in most FPGAs including Virtex II
Family FPGA used in our implementation support syn-
chronous read and synchronous write [6]. In the syn-
chronous operation, the address bits given to an address port
is written in an internal address register at the rising edge of
the clock. After that, the data specified by the address reg-
ister can be read from the data output port. Thus, one clock
cycle necessary to read the data in a synchronous read block
RAM. A naive implementation of the ROM using the block
RAM needs two clock cycles to update the value ofnH and
nL by next valueA[nL] · nH + B[nL]. One clock cycle
is necessary to read the value ofA[nL] andB[nL] stored
in the block RAMs. After that, additional one clock cycle

is necessary to store that value ofA[nL] · nH + B[nL] to
registers fornH andnL. As we are going to show next,
the update ofnH andnL can be done in one clock cycle by
careful implementation.

Figure 2 shows an illustration of our architecture for ver-
ifying the Collatz conjecture, which performs the update of
nH andnL in every clock cycle. The address registers for
tables A and B are used to storenL as in Figure 2, while the
value ofnH is stored in a register. Two counters are used to
store the current values ofmH andi. The value ofS[i] is
computed fromi and stored inmL. In the same time,S[i] is
also stored in the address register for tables A and B. From
the value of the address register,A[nL] andB[nL] are ob-
tained. After that,A[nL] · nH + B[nL] is computed using
a multiplier and an adder. This value is compared with the
value ofm stored in the register. Ifn ≥ m then the resulting
value is stored in the register fornH and the address register
for nL. Otherwise these registers are updated by next values
of mH andmL. In this way, the values ofnH andnL can
be updated in one clock cycle.

4 Our hardware-software cooperative ap-
proach

The main purpose of this section is to present the details
of implementation of our hardware-software operative ap-
proach.

We have used 24 coprocessors as illustrated in Figure 1.
We modify the architecture in Figure 2 to use as a copro-
cessor in Figure 1. The readers should refer Figure 3 for
illustrating the interface between the host PC and our co-
processor architecture. Our coprocessor architecture takes
10 base bits, and thus, tables A and B has 1024 16-bit words
each. It has 64 mandatory least significant bits out of 1024
least significant bits. Thus, the counter for tableS needs
6 bits to indicate one of the 64 mandatory least signifi-
cant bits. Each of the coprocessors receives 32-bit integer
M from the host PC, and performs the exhaustive verifica-
tion for the Collatz conjecture for numbers fromM · 232

to (M + 1) · 232 − 1. In other words, the verification is
performed for 64-bit numbers. This is reasonable because
working projects for the Collatz conjecture are currently
checking 60-bit numbers [12] and 63-bit numbers [4]. Sup-
pose that the coprocessor find that the interim value is over-
flow for the initial valuem. The coprocessor reports the
least significant 32-bit ofm through the buffer with four
32-bit registers if the overflow is detected. After the host
PC receives this 32-bit value, it verifies the Collatz conjec-
ture form.

Figure 4 illustrates a part of the circuit to computeA[nL]·
NH +B[nL] and to detect the overflow. The value ofnH is
stored in 68-bit register, and that ofnL is stored in the block
RAMs for tablesA andB. Note that, since our architecture
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Figure 2. Our architecture for verifying the Collatz conjecture

has 10 base bits,nL has 10 bits and the output valuesA[nL]
andB[nL] of tablesA andB have 16 bits. The product
A[nL] · nH is computed by a68 × 16-bit multiplier. The
sumA[nL] · nH + B[nL] is computed by an84 + 16-bit
adder. If the resulting value of the sum is larger than278, the
overflow is detected. If this is the case, the least significant
32 bits of the current value ofm is transferred to the buffer
in Figure 3.

The host PC works as a server of the coprocessors as fol-
lows: Suppose that we need to verify the Collatz conjecture
for all 64-bit numbers. The host PC sends0, 1, 2, . . . , 23,
to the 24 coprocessors respectively. The host PC always
checks the buffers of the coprocessors. Consider that the
host PC finds a 32-bit numberm′ stored in one of the
buffers of the coprocessor and the host PC has sent re-
quest of 32-bit numberM to the coprocessor. It follows
that the coprocessor detect the overflow for the initial value
m = M ·232 +m′. Thus, the host start start the verification
for m using the unlimited bits operations. If the host PC
finds that one of the coprocessors finishes the verification
for 232 numbers, it sends next number 24 to the processor.
Similarly, if the host PC finds a processor that finishes the
verification, it sends next numbers25, 26, . . ., 232 − 1.

The unlimited bits operations by software are imple-
mented by a linked list with each element taking a 32-bit
unsigned integer. Hence, a linked list withn elements can
represent32n-bit integer. Sincen is unlimited, the linked
list can represent any large number. Further, it is not dif-
ficult to implement the even and the odd operations for a

linked list in an obvious way. In particular, by the odd oper-
ation, we may need more number of bits. If this is the case,
an element with 32-bit number is added to the linked list to
increase the number of bits.

5 The performance analysis

Let us evaluate the hardware resources in the FPGA to
implement coprocessors. A coprocessor uses a68 × 16-bit
multiplier. The Virtex II FPGA has18 × 18-bit multipliers,
which support the multiplication of two 17-bit unsigned in-
tegers. Thus, the product of 68-bit and 16-bit unsigned inte-
gers can be implemented using four18×18-bit multipliers.
TablesA andB have 1024 16-bit words each. Hence, each
of them can be implemented in one 18k-bit block RAM in
the Virtex II FPGA. TableS has 64 10-bit words, which can
also be implemented in one 18k-bit block RAM. Thus, each
coprocessor uses three 18k-bit block RAMs for tablesA, B,
andS. Further, since the block RAM in the Virtex II FPGA
is dual port, that is, it has two address ports and can be read
the data of two addresses, which can be distinct, in the same
time. Hence, two coprocessors can share the three 18k-bit
block RAMs for three tables. Consequently, 24 coproces-
sors uses 9618 × 18-bit multipliers and 36 18k-bit block
RAMs. Since our target is XC2V3000 has 9618 × 18-bit
multipliers and 96 18k-bit block RAMs, our implementa-
tion is feasible.

Let us evaluate how often we have the overflow. Suppose
that the even and the odd operations are performed for a
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p-bit numbern. Note that2p−1 ≤ n < 2p holds. Let
M(n) denote the maximum number untiln produces, for
the first time, a number less thann during the operations.
For example,M(3) = 16 holds. Suppose that we useb-
bit architecture for the even and the odd operations. The
verification ofn is overflow if M(n) ≥ 2b. Let V (p, b) be
the set of such numbern, that isV (p, b) = {n | 2p−1 ≤
n < 2p andM(n) ≥ 2b}. Then, the ratioR(p, b) of the
overflow ofp-bit numbers onb-bit architecture is

R(p, b) =
|V (p, b)|

2p−1
.

Let us clarify the ratioR(p, b) for p = 58, 59, . . . , 64, and
b = 66, 67, . . . , 90. For this purpose, we generate ap-bit
number108 times at random, and see ifM(n) ≥ 2b. Fig-
ure 5 shows the ratioR(p, b) of overflow for ap-bit inte-
ger on theb-bit architecture. This figure shows that the
ratio R(p, b) rapidly decreases by increasing the value of
b. Recall that the parametersp = 64 and b = 78 are
used in our coprocessors. From the figure, we can see
R(64, 78) = 2.9 × 10−5, which is small enough.

6 Experimental results

We have implemented and evaluated the performance of
our hardware-software cooperative approach on Xilinx Vir-

tex II family FPGA (XC2V3000-4), which has 28672 slices,
96 18-bit multipliers, and 96 18k-bit block RAMs. For logic
synthesis, we have used XST with ISE Foundation 10.1.
The implemented circuit on the FPGA consists of 24 co-
processors and the interface between Host PC and FPGA.
The implementation uses 8848 slices and 96 18-bit multi-
pliers, and 36 18k-bit block RAMs. The timing analysis
by ISE Foundation 10.1 reported that our implementation
runs in 40.12MHz. Thus, we set the clock frequency the
programmable oscillator on the FPGA board to 40MHz.

The computing time is evaluated by verifying the Collatz
conjecture for the 64-bit numbers in 240 sections. Each sec-
tion has232 numbers in[M ·232, (M+1)·232−1], whereM
is a 32-bit number that is generated at random. Therefore,
we verified240×232 ≈ 1.0×1012 64-bit numbers. For the
purpose of showing the goodness of our hardware-software
cooperative approach, we have implemented a software ap-
proach. We measured the performance of the software ap-
proach on an IBM PC-compatible (Xeon X5355 2.66GHz
processor with 10GB of memory) using Linux OS (64bit).
Since enough size of memory is available in the software
approach, we use larger tablesA, B, andC. More specifi-
cally, the sizes of tablesA andB are65536×26 and the size
of tableS of sizes2114 × 16. The computing time of the
software approach is also evaluated by verifying the Collatz
conjecture for the same 64-bit numbers in 240 sections.
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Table 2 shows the computing time of our hardware-
software cooperative approach and its corresponding soft-
ware approach for verifying approximately1.0 × 1012 64-
bit numbers. As shown in the table, a speed-up factor of
more than 15 is experimented and our hardware-software
cooperative approach verified2.89 × 109 numbers per sec-
ond. In the hardware-software cooperative approach, there
are 5656255 overflow-numbers. The number of overflow
is much smaller than the number of verified numbers, and
those numbers are verified by software on the host PC.
Therefore, almost numbers are sieved using the circuit on
the FPGA.

7 Conclusions

We have presented a hardware-software cooperative ap-
proach that verifies the Collatz conjecture. The key idea of
our approach is to sieve numbersn verified that it produces
1 using a circuit on an FPGA. The numbers that fail to be
verified by overflow are reported to the host PC. The host
PC verify those numbers using unlimited bits operations by
software.

We have implemented 24 coprocessors on the Vertex II
family FPGA XC2V3000-4. The experimental results show
that our hardware-software cooperative approach can ver-
ify 2.89 × 109 numbers per second, and attains a speed-up
factor of more than 15 over the software approach.
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Table 2. The computing time for verifying Collatz conjecture
Computing The number of verified Speed-up

Time numbers per second
Software approach 5517.67 sec 1.87 × 108 –

Hardware-software cooperative approach357.17 sec 2.89 × 109 15.45



FPGAに特化した高速なパイプライン化RSA暗号回路の実装

川上 賢介 　　 重本 耕司 中野 浩嗣
(広島大学大学院 工学研究科 情報工学専攻)

1 はじめに

　 FPGA は再構成可能なハードウェア素子であり，
ハードウェア記述言語によって記述した回路データを
ダウンロードすることで，容易に回路の書き換えを行
うことができる．本研究では，RSA 暗号で用いられ
るべき乗剰余演算回路を FPGA に実装した．本手法
のアルゴリズムは Xilinx Virtex-5ファミリ FPGAを
ターゲットとし，組み込みの信号処理エレメントであ
る DSP48Eと組み込みのメモリであるブロック RAM
を効率的に用いる．具体的には，べき乗剰余演算を高
速化するアルゴリズムとして知られているモンゴメリ
乗算に対して，DSP48Eを用いたパイプライン化，冗
長表現演算，ブロック RAMを用いたテーブル参照の
3 つのアイデアを適用することで高速化を図った．本
研究のアルゴリズムでは 1024bit のべき乗剰余演算を
1.96[Mbit/s] で実行することが可能であり，従来の研
究と比べ優れた結果を得られた．

2 RSA暗号

　 RSA暗号 [2]は公開鍵暗号方式を実現するために広
く用いられているアルゴリズムで，べき乗剰余演算を
用いて暗号化を行う．ある平文 P を暗号化するために
は，適切に選択した法M と暗号鍵 E を用いて，暗号
文 C = PEmodM を求める．逆に，暗号文を復号化す
る際には，復号鍵Dを用いて，同様に P = CDmodM
を求める．実用上，現在では RSA暗号の安全性を保つ
ためには 1024bit 以上の巨大なオペランドが必要であ
り，剰余演算を含む RSA暗号は計算に非常に時間がか
かる．そこで，ハードウェアを用いて高速にべき乗剰
余演算を行うことが可能なモンゴメリ乗算が利用され
ている．

2.1 モンゴメリ乗算

　モンゴメリ乗算 [1]は，べき乗剰余演算の計算に必要
な乗算剰余演算を高速に行うアルゴリズムである．モ
ンゴメリ乗算は，剰余演算の性質 (X +kM)modM =
X mod M を利用して，剰余演算をシフト演算と加算，
乗算に置き換えることで高速化を行う．
以下に，radix-2r のモンゴメリ乗算アルゴリズムを
示す．ここで，drは法M のビット幅であり，rはモン
ゴメリ乗算の基数が 2r であることを示す．モンゴメリ
乗算アルゴリズムでは，3行目，4行目，5行目の演算
を d回繰り返す．下位ビットを 0にするために加算す
る値 kをを計算することで剰余演算を置き換えながら，
乗算，加算，シフト演算を繰り返す．最終的な Udの値
は 2M > Ud > M の値となるので，Ud > M となった
場合はMを減算することで，最終的な解を求める．

- Algorithm1 -
Input: X, Y, M
{X = (Xd−1, ..., X1, X0), Y = (Yd−1, ..., Y1, Y0)}
Output: Ud = X · Y · 2−dr mod M
1. U0 ← 0
2. for i = 0 to d − 1 do
3. Ui+1 ← X · Yi + Ui

4. ki ← (Ui+1 · (−M−1))[r − 1 : 0]
5. Ui+1 ← (Ui+1 + ki · M) / 2r

6. end for
7. if (Ud > M) then Ud ← Ud − M

2.2 RSA暗号アルゴリズム

　モンゴメリ乗算を用いて Rビットのべき乗剰余演算
の解を求めるアルゴリズムを以下に示す．ここでは，
右向きバイナリ法によるアルゴリズムを示す．アルゴ
リズムでは，まずモンゴメリ領域への写像を行い，そ
の後乗算剰余演算を繰り返し，最終的にモンゴメリ領
域から値を戻すことによって，解を求めている．アル
ゴリズム中の下線はモンゴメリ乗算を行う処理である
ことを示す．

- Algorithm2 -
Input: P, E
{E = (ER−1, ..., E1, E0)}
Output: C = P E mod M
1. C ← 2R mod M ;
2. P ← P · (22R mod M) · 2−R mod M ;
3. for i = R − 1 downto 0 do
4. C ← C · C · 2−R mod M ;
5. if Ei = 1 then C ← C · P · 2−R mod M ;
6 end for
7. C ← C · 1 · 2−R mod M ;

3 提案手法

　本研究では，上記の RSA暗号アルゴリズムについて
改善を行い，FPGA向けの高速な RSA暗号回路アル
ゴリズムを実装した．以下に詳細を示す．

3.1 冗長表現演算

　 2.1節で見たように，モンゴメリ乗算では加算，乗算
を行う必要がある．RSA暗号の要件から，演算のオペ
ランドが非常に大きくなるため，ハードウェアに実装
する際には，キャリーによる遅延が非常に大きくなっ
てしまう．そこで，本手法では，オペランドを r ビッ
ト毎にブロックに分割して，それぞれを独立に計算す
ることでキャリー遅延を軽減させる，冗長表現手法 [3]
を用いた．
冗長表現演算では，キャリーの伝搬を保持するため

に，分割した r ビットのブロックに 2 ビットの冗長
ビットを付加することで，ブロック毎に独立に加算，乗
算などの演算を行うことが可能であり，これらの手法
をモンゴメリ乗算に適用することが可能である [3]．

3.2 ブロックRAMを用いたテーブル参照

　 2.1 節で見たように，モンゴメリ乗算アルゴリズム
では，kiM の値を解に足し合わせることによって，剰
余演算をシフト演算に置き換えている．この kiM の
値は，Algorithm 1 の 3 行目で求めた Ui+1 の値から
一意に決定することができる．そこで，FPGAの組み
込みメモリであるブロック RAMに kM の値を格納す
ることで，Algorithm 1 の 4 行目の計算を省き，高速
化を図った．radix-2r のモンゴメリ乗算では，r ビッ
ト毎に計算を行うので，Ui の下位 rビットから kM の
値を決定する．この場合，アドレス幅 r，データ幅 dr
のブロック RAMが必要となる．
さらに，本手法では FPGAのデュアルポートブロッ

ク RAMの特性を利用してブロック RAMの容量を削
減し，アドレス幅を r/2とするアルゴリズムを用いて
いる．アルゴリズムの詳細は過去に発表した [3] に示
す．これにより，Algorithm 1 の 4 行目の演算を以下



のように書き換えることができる．ブロック RAMを
用いた関数 f により，kiM の値が計算される．

4. kiM ← f(Ui+1[r − 1 : 0]);

3.3 モンゴメリ乗算回路のパイプライン化

　 RSA 暗号アルゴリズムをハードウェア化する際に
は，モンゴメリ乗算の回路遅延がボトルネックとなる．
本手法では，モンゴメリ乗算の演算部分をパイプライ
ン化することで高速化を図った．高速化を図る必要が
ある処理は，Algorithm1の for文内の処理である．図
1の左図に，Algorithm1の演算部分の回路を示す．回
路は，冗長表現演算で分割された r ビットの 1ブロッ
クを示し，Xi, Yj を格納するレジスタから途中結果
Ui+1 を格納するまでに複数の加算器と乗算器を通過し
ている．同期式回路では，クロックの動作周波数は最
大パスに合わせて設計されるので，この部分が最大パ
スとなり，回路の動作周波数が低下してしまう．
そこで，本手法では図 1 の右図のように各演算器
間にレジスタを挟むことでパイプライン化を行い，1
クロックで行う処理を減らし，動作周波数を向上させ
ている．また，図 1中に示すように，Xilinx Virtex-5
ファミリの積和演算エレメントである DSP48E を用
いて高速化と回路規模の削減を図っている．DSP48E
は様々な信号処理用に拡張することが可能であり、積
和演算や乗算、論理演算など様々な演算を実行できる。
また、DSP48E内のパイプラインレジスタを用いるこ
とで高速な演算処理を実行することが可能となる。本
手法では図 2 のような回路となるように DSP48E の
パラメータを設定し，モンゴメリ乗算中で積和演算器
として利用している．本手法ではモンゴメリ乗算のパ
イプライン化に合わせて、DSP48E内のパイプライン
レジスタを利用し、動作周波数を向上させている．
パイプライン化モンゴメリ乗算回路を効率的に用い
るために，2.2節で述べた RSA暗号回路アルゴリズム
の拡張を行った．拡張した回路では，6段にパイプライ
ン化したモンゴメリ乗算回路を用いて，6 つの異なる
オペランドを計算する．これにより，平文 P0, ..., P5
を入力し暗号文 C0, ..., C5 を得る処理を 1 回の RSA
暗号処理で実行できるため，スループットの向上が可
能である．
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Ui

Ui+1+ : adder× : Multiplier + : adder for  redundant  number : Register

×
+
+

+
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+
Block RAM

AddresscalculationUi+1

T0T1
T2T3T4
T5T6=T0

DSP48E
Pipelining

Xj Yi Ui

図 1 モンゴメリ乗算のパイプライン化

× +
X
YZ
図 2 DSP48Eの積和演算器としての利用

4 実験結果と考察

　提案するアルゴリズムを Xilinx Virtex-5 ファミ
リ FPGA である xc5vfx100t-2ff1738 に実装して評価
した．ハードウェアアルゴリズムの記述には Verilog
HDL を用いた．表 1 にパイプライン化 RSA 暗号回
路の実装結果，表 2 にパイプライン化前の RSA 暗号
回路 [3] の実装結果について示す．ここでは，128bit
から 1024bit までの RSA 暗号回路を実装して評価を
行った．SLICE は FPGA のプログラマブルロジック
のリソースの使用量を示す．
パイプライン化 RSA暗号回路では，解を求めるまで

の実行時間 (レイテンシ)は増加したが，スループット
は 3倍程度増加している．また，ブロック RAMを用
いて途中結果の格納を行っているため，ブロックRAM
の使用量は増加したが，SLICE は小さくなっている．
両方の回路において冗長表現手法を用いているので，
ビット数が増加しても動作周波数はほぼ一定である．
本手法と同様に，[4] では，Xilinx Virtex-4 ファミ

リ FPGAの信号処理エレメントである DSP48を用い
た高速なべき乗剰余演算を実装している．[4]の手法で
は，1024ビットのべき乗剰余演算において実行時間は
1071[µs]で，スループットは 0.96[Mbit/s]となってい
る．本手法と比較すると，実行時間は [4]の手法が優れ
ているが，スループットは本手法が優れていることが
わかる．

表 1 パイプライン化 RSA暗号回路の実装結果

ビット幅 128 256 512 1024

SLICE 638 1212 2550 5036
DSP48E 8 16 32 64
ブロック RAM 17 32 63 125
動作周波数 [MHz] 293.2 288.4 285.7 264.3
クロックサイクル数 17552 59640 217544 828264
実行時間 [us] 59.85 206.8 761.6 3133
スループット [Mbit/s] 12.83 7.43 4.03 1.96

表 2 パイプライン化前の RSA暗号回路の実装結果

ビット幅 128 256 512 1024

SLICE 699 1355 2810 5683
DSP48E 8 16 32 64
ブロック RAM 4 8 15 29
動作周波数 [MHz] 86.80 86.52 86.24 86.20
クロックサイクル数 2846 9782 35942 137414
実行時間 [us] 32.79 113.1 416.8 1594
スループット [Mbit/s] 3.9 2.26 1.23 0.64

5 まとめ

　本研究では，Xilnx Virtex-5 ファミリ FPGA に特
化した高速な RSA暗号回路を提案し，関連研究と比較
して優れたスループットが得られた．今後は，さらな
る高速化を目指す．
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誤差拡散法による集中型ハーフトニング

仲井 英剛 中野 浩嗣
(広島大学大学院 工学研究科 情報工学専攻)

1 はじめに

コンピュータ上のディジタル画像は，連続した値を持
つ連続階調画像として表現される．一方で，ディジタ
ル画像を印刷するには，印刷機はドットを打つか打た
ないかの二種類の表現しかできないため，「ディジタル
ハーフトニング」と呼ばれる技術によって，擬似的に
元の連続階調画像を表現してやる必要がある．
ディジタルハーフトニングについて，次のように定
義する．N × M の連続階調画像 G = g(i, j)，(0 ≤
g(i, j) ≤ 1) を入力として，同サイズの二値画像 B =
b(i, j)，b(i, j) = {0, 1}に変換する．ここで，(0 ≤ i ≤
M − 1, 0 ≤ j ≤ N − 1)，“0” = 白，“1” = 黒として，
g(i, j)は値が 1に近づく程黒色に近づく．図 1に示す
連続階調画像に対するハーフトニングの例を図 2に示
す．これまでに，様々なハーフトニングの手法が提案
されており，本研究ではその中でも最もポピュラーな
手法の 1つである誤差拡散法 [1]に注目している．
ハーフトニングによる二値画像を印刷する際，出力
される画像が「ドットゲイン」や「ドットロス」といった
印刷時の影響を受けてしまい，意図する印刷結果を得
ることができない．ドットゲインは，インクのにじみ
や光学的特性によって，意図するよりもドットが太っ
てしまうもの，反対にドットロスは，うまくインクが
用紙に付着せず，ドットが欠けてしまう現象のことを
いう (図 3)．この解決策の 1 つとして，複数のドット
を固めて打つ，「集中型ハーフトニング」と呼ばれる方
法がある．集中型ハーフトニングは，複数のドットを
固めて打つ (クラスタ化)ことで，ドットゲインやドッ
トロスの影響に強い出力画像を生成できる．
誤差拡散法による既存の集中型ハーフトニングに，

Feedback Error-Diffusion (EDODF) [2]がある．処理
済みの近傍ピクセルの結果をしきい値処理にフィード
バックすることで，集中型ハーフトニングを実現して
いる．しかし，この手法の欠点として，画像品質がパ
ラメータに大きく依存し，高品質な画像を生成するこ
とが難しいことがあげられる．そのため，品質を高め
るための改良案もいくつか提案されている [3]．本研究
では，EDODFに代わる，誤差拡散法による全く新し
い集中型ハーフトニングのアルゴリズムを提案する．

2 誤差拡散法

誤差拡散法は，ある一定のしきい値と入力画像の各ピ
クセル値を比較し，出力を決定した際に生じる誤差を
未処理の近傍ピクセルに拡散する操作を繰り返すこと
で出力画像を生成する．

R. Floyd, L. Steinberg[1] による誤差拡散法のアル
ゴリズムを以下に示す．今，入力画像 Gに対して処理
誤差を拡散した画像 G′ について，現在参照中のピク
セル値を g′(i, j)，しきい値を t(一般的には 0.5)とする
と，出力画像 b(i, j)は以下の式 (1)で表わされる．

b(i, j) =
{

1 if g′(i, j) ≥ t

0 otherwise
(1)

ここで，量子化誤差 e(i, j)は式 (2)で計算される．

e(i, j) = b(i, j) − g′(i, j) (2)

図 1 入力画像 G 図 2 出力画像 B

図 3 印刷時の影響 図 4 Floyd & Steinberg型

誤差 e(i, j)を式 (3)に従い，近傍ピクセルに誤差を
拡散する．

g′(i + k, j + l) ← g′(i + k, j + l) − ωk,l · e(i, j) (3)

ωk,l は誤差拡散フィルタである．入力画像 g(i, j)に対
して，誤差の拡散を行った画像 g′(i, j)は式 (4)で与え
られる．

g′(i, j) = g(i, j) −
∑
k,l

ωk,l · e(i − k, j − l) (4)

このように，しきい値処理により発生した量子化誤
差を，拡散フィルタに従って近傍ピクセルに拡散させ
ることで，入出力画像間の平均輝度値を保つことがで
きる．[1]では，図 4の拡散フィルタが提案されている．

3 提案手法

3.1 アルゴリズム

提案手法では，しきい値処理の際に発生した誤差を，注
目ピクセルから少し離れたピクセルに拡散させること
によって，クラスタを生成する．
図 5のように，一般的な誤差拡散法では隣接ピクセ

ルに誤差を拡散していくが，提案手法は，図 6のよう
に，隣接ピクセルに誤差を拡散させずに，少し離れた
ピクセルに誤差を拡散していく．隣接ピクセル同士は
近い輝度値を持つ可能性が高く，誤差を拡散させない
ことで，しきい値処理によって同じ色に二値化される
可能性が高くなり，クラスタを生成する．

図 5 一般的なフィルタ 図 6 提案手法



(a) raster scan (b) serpentine scan

図 7 走査方法

提案手法において，フィルタ処理以外は，一般的な誤
差拡散法と同様となる．画像の走査方向は通常図 7(a)
の raster scanが使用されるが，提案手法では，図 7(b)
の serpentine scanを使用する．これにより，等方性な
クラスタを生成することができ，画像品質を高くする
ことができる．

4 計算機実験

4.1 フィルタの提案

集中型ハーフトニングを実現する，図 8に示す 2つの
フィルタを提案する．注目ピクセル (•のピクセル)を
含めた 2 × 2の領域には，誤差を拡散させない．

(a) 4 × 4フィルタ (b) 4 × 6フィルタ

図 8 提案する拡散フィルタ

図 9–11 に，lena 画像 (256 × 256) に対して，既存
手法 (EDODF) と提案手法による出力画像を示す．
EDODFに比べ，提案手法は高品質な画像を生成して
いる．図 12は，図 11の一部を拡大したもので，クラス
タ同士が重なりあい，画像を形成しているのが分かる．
図 13は，ramp画像 (512× 64)に対して，それぞれ
の手法を用いて生成した画像である．EDODFが横方
向のクラスタが多いのに対して，提案手法は，様々な
方向にクラスタが生成されていることが分かる．

図 9 EDODF 図 10 4 × 4フィルタ

図 11 4 × 6フィルタ 図 12 図 11の一部を拡大

図 13 上から，EDODF，4 × 4フィルタ，4 × 6フィルタ

4.2 考察

図 8に示したフィルタは，以下の項目に対して条件を
満たすように設計されている．

(i) 誤差を拡散させない領域のサイズ
注目ピクセルを含め 2 × 2 とする．このサイズ
によってクラスタのサイズを大きく変更するこ
とができる．この領域が 3×3以上場合，クラス
タを構成しないピクセル数が増えてしまい，画
像品質の低下を招く．

(ii) 拡散係数の対称性
図 8 のそれぞれのフィルタは，太線によって 5
つの領域に分割している．注目ピクセルを含む
領域を中心とし，それぞれ他の領域は左下，下，
右下，右の領域とする．ここで，左下と下の領
域の拡散係数の合計値と，右下と右の領域の拡
散係数の合計値が同じとなるよう設計している．
これら 2 つの値が同じでない場合，出力画像へ
のアーティファクトの原因となる．

(iii) 斜め方向と縦横方向の係数割合
(ii)と同様に，分割された領域に注目する．右と
右下のそれぞれの領域の拡散係数の合計値に着
目する．この係数値の比は (右 : 右下) = 4 : 3
となっている．この値を変更することで，クラ
スタの形状を変更できる．右方向の拡散係数を
増やすことで，縦方向に伸びるクラスタを，右
下方向の拡散係数を増やすことで，斜め方向に
伸びるクラスタを生成する．4 : 3程度が等方的
なクラスタを持ち，高品質な出力画像を生成で
きる．

4× 4，4× 6フィルタを比較すると，両方のフィルタ
が誤差を拡散させない近傍領域が 2 × 2 であるのにも
かかわらず，4× 6フィルタによる画像の方がクラスタ
サイズが大きくなっているのが分かる．これは，4 × 6
フィルタの方が注目ピクセルからより遠くに多くの誤
差を拡散しているためと考えられる．

5 まとめ

本研究では，既存手法に代わる新たな誤差拡散法によ
る集中型ハーフトニングのアルゴリズムを提案した．
提案手法では，一般的な誤差拡散法から誤差拡散フィ
ルタを変更することによって，クラスタを持つ高品質
な画像を生成することができた．
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エッジの曲率を用いた画像のパターンマッチング

足立 悦三 (広島大学大学院 工学研究科)

1 はじめに

近年ロボットビジョンや，工場のオートメーション化
など多くの分野で高速な画像認識手法が必要とされて
いる．
最も一般的な手法としては，輝度相関を用い，ウィ

ンドウ操作によって類似する部分画像領域を検出する
手法が存在する．しかしこの手法は毎回ウィンドウ内
の全画素について比較を行うため，検出対象の物体が
傾いている場合には計算時間が大きくなる．また，輝
度情報に基づいた比較は物体同士の重なりによって一
部が隠れているような場合や，背景として検出対象の
物体と類似した輝度領域が多く存在する場合において
は検出が困難である．
また，様々な特徴量を機械学習によって組み合わせ，

特定の検出対象に適した検出器を作成し，これを画像
認識に用いる手法も存在する．[1] しかしこの手法は検
出対象の画像を大量に用いる必要があり，学習にも多
大な時間を必要とする．そのため，新たな検出対象へ
の変更が容易ではない．
本研究では，回転に対し不変なエッジの局所的な曲

率を特徴として利用した高速な画像認識手法を提案す
る．エッジの情報を用いるため，輝度変化が大きい場
合であっても安定した検出が期待できる．また，局所
的な特徴を組み合わせているため，検出対象の物体の
一部が隠れているような場合においても検出が可能で
ある．

2 検出手順

本研究での検出処理は 2段階に分けて行われる．処理
手順を図 1に示す．
まず事前に登録されたテンプレート画像からエッジ
の曲率を計算する．エッジの曲率はエッジ画素ごとに
得られ，エッジの角の先端部分で最も大きな値を示し，
直線部分や曲線部分では低い値を示す．図 1の曲率値
グラフで濃い色で示された山形の区間がエッジの角の
部分に対応する．この十分に大きな曲率値を持つグラ
フ区間をエッジの角の部分の特徴として抽出し，デー
タベースを作成しておく．
検出の 1段階目は，探索画像からも同様に抽出した
曲率値グラフの区間とデータベースとのマッチングで
ある．（図中:マッチング 1）これにより類似した形状を
もつ角のペア集合をマッチ区間集合として得る．2 段
階目はこのマッチ区間集合から複数のマッチ区間を選
択し，幾何学的条件によるマッチングを行う．（図中:
マッチング 2）これにより誤検出を排除し，検出対象の
位置と姿勢を決定する．
ここで本研究での物体のエッジ検出には Canny

Edge Detectorを利用した．Canny Edge Detectorは
ノイズに対して頑強で，連続した 1画素幅のエッジを
取得することができるため提案手法での利用に適して
いる．
提案手法ではエッジの角に対応する曲率値の大きな

グラフ区間を複数用いる．そのため検出対象の物体の
エッジに角が少なく，単調な曲線ばかりで構成された
物体の検出には適さない．

2.1 曲率とエッジ方向

連続したエッジ点列から曲率とエッジ方向を取得する．
図 2の様に注目画素から n番目の近傍画素へのベクト

図 1 局所的な曲率変化を用いたマッチング

ルをそれぞれ ~p1，~p2 とする．図 2は n = 3の場合の例
である．
この注目画素における曲率は，~p1 と ~p2 のなす角

θ(0 ≤ θ ≤ π) を用いて計算する．曲がりが大きい時に
値が大きくなるよう，曲率を π − θ と定義する．また
~p1 と ~p2 の合計ベクトルの傾き φをエッジ方向として
定義する．

図 2 3番目の近傍画素へのベクトル

2.2 Peak区間の抽出

得られた曲率値グラフをもとに，高い曲率値を持った
グラフ区間を Peak区間として抽出する．Peak区間の
エッジは実際の形状として明確な角を持ち，区間内最
大曲率値を示す画素位置によって角の先端位置を特定
できる．



Peak 区間の抽出には 2 つの閾値を用る．閾値はそ
れぞれ thigh，tlow で，thigh > tlow とする．Peak区間
の抽出例を図 3 に示す．Peak 区間の条件は，区間内
の極大値が thigh 以上かつ，極小値が tlow 以下となっ
ていることである．この条件によって図 3では 4つの
Peak区間が抽出されている．

図 3 Peak区間の抽出

2.3 Peak区間同士のマッチング

Peak区間同士のマッチングは，区間内最大曲率値の位
置による比較位置合わせを行った上で曲率グラフの類
似性を評価する．（図 4）ここでは類似性の評価式とし
て式 (1) を用い，error が閾値以下の組をマッチ区間
として選択する．

error =
∑ |v1 − v2|∑
max(v1, v2)

(1)

ここで v1，v2 は，それぞれ位置合わせ後に同じ位置と
なった曲率値である．

図 4 Peak区間の比較

2.4 幾何学的マッチング

Peak区間同士のマッチングで得られたマッチ区間 3つ
から成る三角形の幾何学的特徴によってマッチングを
行う．本研究で用いた条件は，3辺の辺長比率，倍率，
そして相対的なエッジ方向である．
幾何学的マッチングで得られた 3点の対応より，検

出対象の位置と姿勢が決定できる．ただし，この際 3
点が同一直線上に存在するような場合は正しく姿勢を
決定できないため，そのような 3点は選択しない．

ここで，幾何学的マッチングを行うためには選択し
た Peak 区間に対応する画素位置を決定する必要があ
る．これには Peak 区間内で最大となる曲率値を示す
画素位置を採用する．曲率値が最大の画素位置は実際
の形状として角の先端位置であると考えられ，安定し
た位置決定が期待できる．

3 検出結果

以下に本手法を用いた検出結果を示す．検出対象の物
体にはハサミを用いた．図 5はテンプレートに用いた
エッジ画像である．抽出された Peak 区間に対応する
位置を円で，エッジ方向を直線で示している．
図 6は探索画像のエッジ画像で，検出された位置に
テンプレート画像の矩形を表示している．探索画像に
は検出対象以外の物体も含まれており，互いに重なり
合っている．図 6では検出対象の物体を正しい位置と
姿勢で検出している．

図 5 テンプレートエッジ

図 6 検出結果

4 まとめ

エッジの局所的な曲率変化の特徴を利用することで，
目的の形状の大まかな位置と姿勢を検出することがで
きた．
提案手法では幾何学的マッチングに 3 つの Peak 区

間を利用しているため，平均的計算時間は全マッチ区
間数を n，テンプレート側の Peak 区間数を m とし
たとき O(m3 n

m
3)となる．よって得られるマッチ区間

数によって計算時間が大きく変化するという問題があ
る．この問題に対しては，マッチ区間ごとの投票操作
によって解決する予定である．

参考文献
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組合わせ円マーカーを用いた部品位置および姿勢の同定

三田 尚義 中野 浩嗣
(広島大学大学院 工学研究科 情報工学専攻)

1 はじめに

　近年，産業用ロボットなどを用いた工場の自動化が
盛んに行われる中で，対象物の位置および姿勢を高精
度かつ高速に認識する手法が求められている．
　中でもビンピッキングと呼ばれる工程は、自動化が
非常に困難である．ビンピッキングとは箱などにバラ
バラに積まれた部品から，対象となる部品を順次取り
出してくる作業である．従来の手法では，単純な形状
の物体や整列配置された物体を対象にしていた．
　そこで本研究では，対象部品の形状を限定すること
なく，バラ積みされた物体から，対象物体の位置およ
び姿勢を同定することを目的としている．いくつかの
円を組合わせたマーカーを提案し，そのマーカーを元
にバラ積み部品の中から対象となる部品の位置および
姿勢を同定する方法を示している．

2 マーカーを用いた部品位置同定

2.1 部品位置同定までの流れ

　本手法では，1 台のカメラから得られる 1 枚のバラ
積み部品画像と対象部品のモデルデータを元にした，
位置および姿勢の同定を目指している．部品位置およ
び姿勢の同定までの流れを図 1に示す．

画像入力
エッジ検出

楕円検出
マーカー検出

検出結果
図 1 部品位置同定方法の流れ

まずカメラからバラ積み部品の画像を取得しエッジ
検出を行う．次に，検出したエッジ画像から楕円の中
心を検出し，検出した楕円中心群の中から組合わせ円
マーカーを構成する組合わせを求める．検出したマー
カーを元に後述の P3P問題を解くことで，部品位置お
よび姿勢を同定する．求めた位置および姿勢から部品

輪郭を求めて，入力画像と比較する事で正しく同定で
きているかを確認する．

2.2 組合わせ円マーカー

　本手法で用いる組合わせ円マーカー (図 2)について
説明する．画像上の 3つの特徴点を検出することがで
きれば，後述の P3P問題を解くことで部品の位置およ
び姿勢を同定する事が可能である．そこでマーカーに
は位置同定のための特徴点として 3 つの円 A(x1, y1),
B(x2, y2), C(x3, y3)を配置している．
　さらに 3 つの円を一意に識別するための目印点 Gw
を重み付き重心の位置に配置している．Gw の座標は
式 (1)のように定義する．ただし，a,b,cは互いに異な
る自然数とする．

Gw =
(

ax1 + bx2 + cx3

a + b + c
,
ay1 + by2 + cy3

a + b + c

)
(1)

　目印点 Gw を追加したことにより，マーカー検出を
行う際，3 つの特徴点を一意に識別する事が出来るよ
うになった． A

B CwG
A
B CwG
図 2 組合わせ円マーカー

3 P3P問題

　 P3P(Perspective 3-Points) 問題 [1],[2] とは，画像
中の 3 つの特徴点の座標と 3 次元のモデルデータ
の座標から対象物体の 3 次元位置を推定する方法
である．ここでは入力画像中の特徴点座標を si =
(six, siy)t，モデルデータの座標系での特徴点座標を

wi = (wix, wiy, wiz)t，カメラ座標系での特徴点座標を

ci = (cix, ciy, ciz)t とする (i = 1, 2, 3, 4)．
　 3次元位置を推定するということは，図 3で示して
いるモデルデータの座標系からカメラ座標系への変換
行列を求めるということになる．

図 3 各座標系の関係



つまり，P3P問題とは 3つの特徴点の対応関係から，
ci = Mwi となるような変換行列M を求める問題で
ある．また，P3P問題では最大 4個の解が求まること
が知られている．

4 部品位置同定アルゴリズム

4.1 Step1(エッジ検出)

　本手法では，あらかじめ入力画像から Canny法とい
う手法を用いてエッジ画像を生成しておく．Canny法
では安定したエッジが検出でき，さらにエッジピクセ
ルの総数も他の手法に比べて少なくなるので，高精度
かつ高速に画像認識を行う事ができる．

4.2 Step2(楕円検出)

　円は傾いても楕円にしか変化しないので，まずは
エッジ画像から楕円を検出する．以下に今回使用した
楕円検出アルゴリズムの概略を述べる．
　まず，エッジ画像からエッジピクセルを探索し，最
初に見つかったエッジピクセルを注目点とする．注目
点から 15 度ごとにエッジを探索しそれぞれ最初に見
つかった点を探索点とする．注目点と 12 個の探索点
のうちの 4点，計 5点の座標を式 (2)(3)に代入し，連
立方程式を解くことで，楕円の中心を推定する．

Ax2 + Bxy + Cy2 + Dx + Ey + F = 0 (2)
A + C = 1 (3)

　次に，さらに精度を高めるために，先ほど推定した
楕円の中心から，10度ごとにエッジを探索し，エッジ
ピクセルを 36点選択する．得られた 36点を用いて最
小二乗法により最終的な楕円を推定する．
　この手法により高速かつ高精度な楕円検出が可能で
ある．

4.3 Step3(組合わせ円マーカーの検出)

　組合わせ円マーカーをエッジ画像から検出する方法
を示す．楕円検出により検出された中心座標を順に探
索し，以下の 2つの条件を満たすものをマーカーとし
て検出する．

1. 各楕円の中心を結んでできる △ABC の辺の長
さがそれぞれ許容範囲内

2. 重み付き重心 Gw

(
ax1+bx2+cx3

a+b+c , ay1+by2+cy3
a+b+c

)
の位置に，楕円の中心が存在

一つ目の条件により，明らかに大きさの異なるマー
カーの候補を排除する．また，二つ目の条件から，選
択した三角形がマーカーであるかを判定すると共に，
三角形の各頂点 A,B, C を識別することができる．

4.4 Step4(3次元部品位置同定)

　検出された組合わせ円マーカーの特徴点 A,B, C の
座標を元に部品の位置および姿勢を同定する．ここ
では Fischler と Bolles の解法 [2] を用いる．Fischler
と Bolles の解法では画像上の 3 特徴点 si とモデル
データ上の 3 特徴点 wi(i = 1, 2, 3)，さらに wi と
wj(i ̸= j) 間の距離を用いることで，最大 4 個の解
Mk(k = 1, 2, 3, 4)が求まる．反復最適化を行わずに解
析的な数値解を求めている．
　さらに，求めたMk をそれぞれモデルデータの各点
に適用し部品輪郭を推定する．推定部品輪郭と実際の
入力のエッジ画像を比較する事で 4個の解の中から最
適なMを求める．Mはモデルデータからカメラ座標
系への変換行列を表すので，対象とする部品の位置お
よび姿勢が同定できたことになる．

5 実験結果

　以下に実際の部品を撮影した画像に対して，部品位
置同定を行った結果を示す．
　図 4 は対象となる部品を 2 つと異なる形状の部品 1
つが含まれた入力画像である．部品表面に組合わせ円
マーカーを配置している．図 5では入力画像に対して
Canny法を用いてエッジ検出を行い，さらに楕円検出
を行った結果を示している．組合わせ円マーカーを構
成する全ての円が検出されていることが確認できる．
図 6 では検出した楕円を元に，組合わせ円マーカー
を検出した結果を示している．全ての円が見えている
マーカーに関しては，正しく検出できている．最後に
図 7 では，求めた変換行列M を元に部品の輪郭を描
いている．正しく部品の位置および姿勢が同定できて
いることが確認できた．

図 4 入力画像 図 5 楕円検出結果

図 6 マーカー検出結果 図 7 部品位置同定結果

6 まとめ

　本研究では，組合わせ円マーカーを用いることで任
意形状の部品位置および姿勢を同定する方法について
提案した．組合わせ円マーカーを用いることで，P3P
問題を解く上で必要な対応点を容易に検出する事が可
能となった．
　実際の撮影画像に対して行った実験でも，一番上の
部品を検出し，その位置および姿勢を正しく同定でき
ることを確認した．
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膜計算における算術演算，及び，因数分解
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概 要
近年，新しい計算パラダイムの �つである膜計算が注

目を集めている．本研究では，この膜計算において，加
算，多入力加算，乗算，因数分解を実行するアルゴリズ
ムを提案する．まず，膜計算において加算を実行するア
ルゴリズムを示す．このアルゴリズムは，�つの�ビッ
トの �進数の加算を，����� 種類のオブジェクトを用
いて，�������ステップで実行するものである．次に，
膜計算において多入力加算を実行するアルゴリズムを示
す．このアルゴリズムは，�個の ��ビットの �進数を，
�個の ��ビットの � 進数へ束ねた後，加算を実行する
もので，�����種類のオブジェクトを用いて�������
ステップで実行するものである．また，膜計算において
乗算を実行するアルゴリズムを示す．このアルゴリズム
は，�つの �ビットの �進数の乗算を，�����種類の
オブジェクトを用いて�������ステップで実行するも
のである．更に，因数分解を実行するアルゴリズムを示
す．このアルゴリズムは �つの素数 �，� の積からなる
正の整数 �に対し，因数分解を実行し，解として �つの
素数 �，�を出力するもので，�����種類のオブジェク
トを用いて ����ステップで実行可能である．

� はじめに
現在のシリコンコンピュータは物理的な高速化の限界

が存在するため，更なる計算能力の向上のためには，非
シリコンコンピュータの開発が必要である．この非シリ
コンコンピュータの有望な候補として，自然界の生命活
動を並列計算として扱うナチュラルコンピューティング
があり，このナチュラルコンピューティングの �つとし
て，膜計算 �� システム�が注目を集めている．
この膜計算は，��	
��� ��によって提案された，生物

の細胞活動を計算に用いる計算モデルである．生物の細
胞内では，それぞれの膜で区切られた細胞内の要素 �核，
細胞膜，液胞など�は独自に生命活動を行っており，膜
計算では，この生命活動を並列計算と考えて計算モデル
としている．
膜計算では，細胞内の要素をオブジェクトと呼び，各

オブジェクト，及び，膜に対して進化規則を適用し，オ
ブジェクト，及び，膜を進化させることによって計算を
行う．この計算モデルは，データ量が増加すると指数的
に計算時間が増大するような問題に威力を発揮し，従来
の計算機では指数的な時間を必要とする �� 完全問題
を多項式ステップで解くことが可能となる．このモデル
の提案以降，様々な �� 完全問題を解くアルゴリズム

��� �� �� �� が提案されており，また，論理演算，加算を
実行するアルゴリズム ���も提案されている．
このような基本演算に関するアルゴリズムの一つとし

て，文献 ���において，多入力加算，乗算，そして因数
分解を実行するより高速なアルゴリズムが提案されてい
る．加算アルゴリズムは，�個の �ビットの �進数の
加算を求めるものであり，����ステップで実行可能と
なっている．乗算アルゴリズムは，�個の�ビットの �
進数の積を求めるものであり，��� �����ステップで実
行可能となっている．また，因数分解アルゴリズムは，�
つの素数 �，� の積からなる �進数に対し，因数分解を
行い，解として �を出力するものであり，加算と乗算の
アルゴリズムを用いて，��� ����� ステップで実行可
能となっている．
本研究では，この膜計算において，加算，多入力加算，

乗算，因数分解を実行するアルゴリズムを提案する．ま
ず，膜計算において加算を実行するアルゴリズムを示す．
このアルゴリズムは，�個の�ビットの �進数の加算を
�������ステップで実行するものである．なお，文献 ���
において提案されている加算アルゴリズムは，����ス
テップで実行可能としているが，進化規則において利用
可能なオブジェクトのサイズを����としている．一方，
本研究で提案する加算アルゴリズムの進化規則において
利用可能なオブジェクトのサイズは ����であり，より
現実的なオブジェクトのサイズとなっている．
また，乗算アルゴリズムで用いる多入力加算を実行す

るアルゴリズムを示す．このアルゴリズムは，� 個の
��ビットの �進数を，�個の ��ビットの � 進数へ束
ねた後，加算を実行するもので，�����種類のオブジェ
クトを用いて �������ステップで実行するものである．
次に，膜計算において乗算を実行するアルゴリズムを

示す．このアルゴリズムは，�個の�ビットの �進数の
乗算を，�����種類のオブジェクトを用いて�������
ステップで実行するものである．
最後に，因数分解を実行するアルゴリズムを示す．こ

のアルゴリズムは �つの素数 �，� の積からなる正の整
数 �の入力に対し，因数分解を実行し，解として �つの
素数 �，�を出力するもので，�����種類のオブジェク
トを用いて ����ステップで実行可能である．

� 準備

��� 膜構造とオブジェクト

本節では，膜計算の基本要素である膜構造について簡
単に説明する．膜計算において用いられる膜構造は，生



物の細胞等をモデル化したものである．図 �に，基本的
な植物の細胞の概念図を示す．

核 核小体

液胞
細胞膜

細胞膜

葉緑体

図 �� 植物の細胞

図 �に示す様に，生物の細胞では，細胞壁等の膜で区
切られた空間に細胞膜等の膜が繰り返し含まれている．
更に，細胞膜で区切られた空間に液胞や核などが存在し，
それぞれの区切られた膜という空間において，生命活動
�計算�が行われていると考えられる．この構造をモデル
化したものが膜構造である．
ここで，膜計算で用いられる膜構造の例を図 �に示す．

1

2

5

3
4

スキン膜 初期膜
環境

図 �� 膜構造

この膜構造は階層的にとらえることができる．最も外
側の膜 �それ以上外側に膜がない膜�をスキン膜といい，
図 �の細胞における細胞壁に対応する膜である．逆に，
最も内側の膜 �それ以上内側に膜がない膜� を初期膜と
いい，植物の細胞における核小体や液胞に対応する膜で
ある．また，それぞれの膜によって仕切られた空間を膜
空間といい，スキン膜の外の空間を環境という．また，
それぞれの膜は整数のラベルにより識別される．本研究
では，整数 �によりラベル付けされた膜を，膜 � と表記
する．
次に，膜構造の表記法について説明する．膜構造の表

記法は膜に対応したラベルを添字とする左括弧と右括弧
の組を用いて表記する．例えば，図 �の膜構造は，以下
のように表される．

� � �� � � �� � �� �� ��

なお，�つの膜に含まれる膜の順序関係は存在しないの
で，以下のような表記でも，上記と同じ膜構造を表して
いる．

� � �� � � �� � �� �� ��

また，各膜は，電気的極性 	 � ��
 �
��を持つ．例え
ば，図 �の膜 が �という極性を持つ場合以下のよう

に記述する．
� � �� � � �� � ��� �� ��

なお，一般的に，電気的極性 	 � �である場合は，極性
の表記を省略する．
次に，オブジェクトについて説明する．各膜はオブジェ

クトと呼ばれる要素を含む．オブジェクトとは，図 �の
細胞における葉緑体に対応するものでり，生命活動 �計
算�に重要な要素である．例えば，図 �の膜 の中にオ
ブジェクト �が含まれるとすると，膜構造は以下のよう
に表記される．

� � �� � � �� � � �� �� ��

また，同じ膜内にオブジェクト�
 �
 �が存在すると，���
のように文字列として表記し，同じオブジェクトが複数
存在する場合は，��と表記することにより，オブジェク
ト �が �個存在することを表す．
最後に，膜計算の重要な要素である進化規則について

説明する．これは，図 � の細胞における光合成や細胞分
裂に対応するものである．植物は光合成により，二酸化
炭素と水から糖類 �炭水化物�を生成する．これは，植物
内のオブジェクト �二酸化炭素や水�が別のオブジェクト
�糖類�に進化したことを意味する．進化規則とは，オブ
ジェクトが進化するための規則であり，各膜において進
化規則に従ってオブジェクトが進化していくことにより
計算を行う．例えば，� � �という進化規則があった場
合，これはオブジェクト �が次ステップでオブジェクト
�に進化することを表している．この進化規則について
は次節で詳しく説明する．

��� 膜計算モデル

本稿では，���節で説明した膜の性質を厳密に定義し
た計算モデルとして，文献 ���で提案されている � シス
テムを用いる．�つの � システム �は以下のように定
義される．

� � ��
 
 ��
 ��
 � � � 
 ��
 ��
 ��
 � � � 
 ��
 ���
 �����

ここで，各要素の定義は以下の通りである．

�� 使用する全てのオブジェクトの集合

��� 膜 � � � の中に初期状態で存在するオブジェクトの
集合

��� 膜 � � � に対して適用される規則の集合

���� 入力膜のラベル

����� 出力膜のラベル

ここで，集合 � は使用するすべての膜のラベルの集合
である．
本稿では，進化規則としては，文献 ���に基づき，オ

ブジェクト進化規則，内部通信規則，外部通信規則，膜
分解規則，及び，膜分割規則という 種類の進化規則を
用いる．以下にこの つの進化規則の定義を示す．



オブジェクト進化規則
オブジェクト進化規則は以下のように定義される．

� � ���� � � � ����

ただし，� � �
 	�
 	� � ��
�
 ��
 �
 � � �である．

オブジェクト進化規則は，最も基本的な規則であ
り，各膜に存在するオブジェクトを別のオブジェク
トに進化 �変化�させる規則である．また，オブジェ
クト進化規則は，オブジェクトだけが進化する場合
は，膜のラベルと電気的極性を省略する．例えば，

� � ��� � � � ���

という規則の場合は，

� � �

と省略して記述する．

内部通信規則
内部通信規則は以下のように定義される．

� � ���� � � � ����

ただし，� � �
 	�
 	� � ��
�
 ��
 �
 � � �である．

内部通信規則は，オブジェクトを進化させると同
時に内側の膜に移動する規則である．

外部通信規則
外部通信規則は以下のように定義される．

� � ���� � � � ����

ただし，� � �
 	�
 	� � ��
�
 ��
 �
 � � �である．

外部通信規則は内部通信規則と逆の働きをする進
化規則であり，オブジェクトを進化させると同時に
外側の膜に移動する規則である．

膜分解規則
膜分解規則は以下のように定義される．

� � ��� � �

ただし，� � �
 	 � ��
�
 ��
 �
 � � �である．

膜分解規則は，オブジェクトを進化させると同時
に，そのオブジェクトが存在する膜を分解 �消去�す
る規則である．膜が消去されることにより，その膜
の中のオブジェクトは，�つ外側の膜の中に存在す
ることになる．なお，スキン膜を分解することはで
きないので，そのような膜分解規則を定義すること
はできない．

膜分割規則
膜分割規則は以下のように定義される．

� � ���� � � � ���� � � ����

ただし，� � �
 	�
 	�
 	� � ��
�
 ��
 �
 �
 � � �で
ある．

膜分割規則は，オブジェクトを進化させると同時
に，そのオブジェクトが存在した膜を分割 �分裂�さ
せる規則である．なお，スキン膜を分割することは
できないので，そのような膜分割規則を定義するこ
とはできない．

次に，最大並列則と非決定性という進化規則の２つの
特徴について説明する．最大並列則とは，ある時点にお
いて適用できるすべての規則が適用されるというもので
あり，これにより膜計算を並列計算とみなすことができ
る．また，非決定性とは，ある時点においてあるオブジェ
クトに適用できる規則は複数存在する場合は，適用され
る規則が非決定的に選択されるというものである．
本研究では，ある時点で，適用可能なすべての規則を

適用し，次の状態に進化することを遷移と呼び，その遷
移の計算量を ����ステップと定義する．また，計算の
終了は，適用できる規則がなく，それ以上進化が進まな
いときに計算が終了するものとする．
本節の最後に，例として簡単な � システム �を示す．

この例では，� システム �を以下のように定義する．

� � ��
 
 ��
 ��
 ��
 ��
 ���
 �����

また，�を構成するそれぞれの集合を以下のように定義
する．

� � � ��
 ����
 ����
 ����
 ����
 �����

�  � � � �� ��

� �� � �

� �� � �������

� �� � �

� �� � �� � ��
 � ���� � �� ��� 
 ���� � ����

���� � ����
 ���� �

����
 ������� � �������� �

� ��� � �

� ���� � �

この � システムの動作を以下に示す．この � システ
ムの初期状態は以下の通りである．

� �������� ��

上記の膜構造に適用できる進化規則は，� � ��，及び，
���� � ����である．最大並列則により，この �つの規
則が並列に適用され，状態は以下のように遷移する．

� ��������� ��

上記の膜構造に適用できる進化規則は，� � ��，及び，
���� � ����である．また，オブジェクト �は �つ存在
するので，それぞれに進化規則が適用され，状態は以下
のように遷移する．

� ��������� ��



上記の膜構造にも，� � ��，及び，���� � ����が適用
され，状態は以下のように遷移する．

� ��������� ��

上記の膜構造に適用できる進化規則は，� � ��，及び，
������� � �������� である．よって，状態は以下のように
進遷移する．

� ����������� ��

これにより，膜 �が�に帯電したため，進化規則 ����� �
�� ��� のみが適用され，膜 �の中に存在するすべてのオ
ブジェクト �が膜 �に移動する．よって，状態は以下の
ように遷移する．

������������ ��

上記の膜構造に適用できる進化規則がなく，これ以上遷
移することができないので計算は終了し，出力膜に存在
するオブジェクト ���が出力となる．出力からわかるよ
うに，この � システムは入力されたオブジェクト �を
��倍にして出力するものである．

� �進数を表すデータ表現
本研究では，文献 ���で提案されたデータ構造を用い，

�進数のデータを表現する．以下に，文献 ���で提案さ
れた �進数の �ビットを表すデータ構造を示す．

���
 �� 
 ��	��

ここで，��� 	 � 	 �� ��は �進数の格納されるアドレ
スを表し，��� 	 � 	 �� ��は �進数の中のビット番号
を表す．更に，��	��� ��
 ���は，各ビットの論理値を表
している．
上記のオブジェクトを用いて，アドレス �に格納され

た �進数の値 �� は，

���
 ����
 ��	�������
 ����
 ��	����
 � � � 
 ���
 ��
 ��	��

という�個のオブジェクトで表すことができる．ここで，

�� �
����
�	�

��，� 
 ��

である．例えば，アドレス �に格納された �進数 ����
は，以下の �つのオブジェクトにより表される．

���
 ��
 �����
 ��
 �����
 ��
 �����
 ��
 ��

従って，�個の�ビットの �進数は，�����個のオ
ブジェクトを用いて表すことができる．
なお，本研究において，ビット数を表す�は �のべ

き乗とする．

� 加算アルゴリズム
本節では，�個の�ビットの �進数の加算を実行する

アルゴリズムを示す．なお，文献 ���では，����ステッ
プで実行可能な加算アルゴリズムが提案されている．ま
た，文献 ���においては，����ステップで実行可能な加
算アルゴリズムが提案されているが，進化規則に利用可
能なオブジェクトのサイズの数を����としている．一
方，本研究で提案する加算アルゴリズムでは，進化規則
に利用可能なオブジェクトのサイズを����としながら，
�������ステップで実行可能としている．
以下では，まず，アルゴリズムの入出力を定義し，次

に，アルゴリズムの概要，アルゴリズムの動作，そして，
アルゴリズムの計算量を示す．

��� 入出力

入力 アドレス �
 �に格納された �つの�ビットの �進
数を表すオブジェクトの集合を入力とする．
なお，これらのオブジェクトは入力として加算膜に
与えられるものとする．また，�
	��� � ��	��� � �
とする．

���

 ����
 �
	����，��

 ����
 �
	����


� � �，��

 ��
 �
	���

����
 ����
 ��	����，���
 ����
 ��	����，
� � �，���
 ��
 ��	���

出力 アドレス ����	�に格納された�ビットの �進数
を表すオブジェクトの集合を出力とする．すなわち，
���
�� � �
 � �� となる．

�����
��
 ����
 ���
��	����，
����
��
 ����
 ���
��	����，

���

����
�� 
 ��
 ���
��	���

��� アルゴリズムの概要

本研究で示す �入力�ビットの �進数の加算の操作を
説明する．まず，アドレス ���に格納された�ビットの �
進数を表わすオブジェクトを，加算膜に入力として与え
る．なお，説明を簡単にするために，�
	��� � ��	��� �
�と仮定する．

���

 ����
 �
	����，��

 ����
 �
	����，

� � �，��

 ��
 �
	���

����
 ����
 ��	����，���
 ����
 ��	����，
� � �，���
 ��
 ��	���

加算を実行するアルゴリズムは，�つのステップからなる．
���� �において，��	� � �
	� ���	� と ��	� � �
	� ���	�
を計算する�．また，加算膜の初期膜に存在する不要なオ

�この操作は論理回路における半加算器の動作と同じである．



ブジェクトを削除する．次に，���� �において，桁上が
りが起こる部分を表す値�� を生成する．最後に，���� �
において，���
��	� � ��	� ���	� を計算し，出力する．
以下に加算を行うアルゴリズムの概要を示す．

���� � 以下のサブステップを実行する．

����� 与えられた入力 �
 と ��より，��	� � �
	� � ��	�
と ��	� � �
	� ���	� を計算する．なお，��	� は桁上
がりを除いた合計，��	� は桁上がりを表している．

���	� 加算膜の初期膜に存在するオブジェクト
���
 ��� �� 	 � 	 �� �
 � � ��に対し，不要なも
のを削除する．ここで，���
 ���とは，加算膜に初
期状態から存在し，加算において起こる桁上がり
の部分を示すオブジェクトである．���� � におい
てオブジェクト ���
 ���が存在することは，�ビッ
ト目から � ビット目まで桁上がりが起きることを
表している．

また，� 	 � 	 �において，��� 
 ��
 ��が存在する
場合は，���
 ���を不必要とみなす．これは，�か
ら �の間に桁上がりが伝播しないことを示すためで
ある．

���
� カウンターをリセットすることで，���� �を終了
とする．

���� 	 �� において桁上がりが起こる部分を表す値��
を生成する．

�	��� 桁上がりが起こる各ビット �に対して，桁上がり
を表す値 ��	� � �とする．なお，�� は常に，すべ
ての値が �になることはない．これは，�ビット目
には前の桁からの桁上がりが起こり得ないため，必
ず �になるためである．

�	�	� ��	� � �が存在しない各ビット �について，��	� �
�とする．

また，�����の操作終了とともに加算膜を�に帯電
させる．

���� 
 �� と �� を用いて，���
��	� � ��	� ���	� を
計算する．計算後は ���
��	� を外部へ出力するこ
とで，加算を終了する．

以下に加算を実行する � システム ����を示す．

���� � ��
 
 ����
 �����

ここで，���� を構成するそれぞれの集合は以下のよう
になる．

� � � ���
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ここで，アルゴリズム中における各オブジェクトの役
割を説明する．

� �� � �
 と �� の桁上がりなしの合計を示すオブジェ
クト

� �� � �
 と �� の桁上がりを示すオブジェクト

� �� � �� において桁上がりが起こる部分を表わすオ
ブジェクト

� ���
 ���� �ビット目から � ビット目まで桁上がりが
伝播することを表すオブジェクト

� ���，����� �� !"� �##���"��� フラグとなるオブ
ジェクト

� ����"$��	� !"� �##���"��� カウンタを表すオブ
ジェクト

��� アルゴリズムの動作

本節では，膜計算において，加算を実行する具体例を
示すことにより，アルゴリズムの動作を説明する．ここ
では，�進数 ����と ����の加算を実行する例を示し，
以下のオブジェクトが加算膜に入力として与えられるも
のとする．

��

 ��
 ��
 ��

 ��
 ��
 ��

 ��
 ��
 ��

 ��
 ��

���
 ��
 ��
 ���
 ��
 ��
 ���
 ��
 ��
 ���
 ��
 ��

���� � 加算を行うための準備を行う．この膜計算モデ
ルの初期状態は，図 �である．

add
<A ,A > <A ,A > <A ,A ><A ,A > <A ,A ><A ,A >

<As,B ,0> <As,B ,1> <As,B ,1> <As,B ,0>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,1> <At,B ,1>

図 �� �����開始時における膜の状態

����� 入力 �
 と �� より，��	� � �
	� � ��	� と
��	� � �
	� � ��	� を計算する．また，�� は
���� � において再び用いるため，�個生成す
る．同時に，�����への移行を示す���とカウ
ンタである �����を各ビットに生成する．図

�の状態に対して，以下の進化規則が適用され，
図 �の状態に遷移する．
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図 �� �����開始時における膜の状態

���	� 不要な ���
 ���
 ���
 ���を ��� 
 ��
 ��を用
いて削除する．
例えば，���
 ���は，% において，桁上がり
が �ビット目から �ビット目まで伝播するこ
とを示すオブジェクトである．しかし，%の �
ビット目に �が存在することは，�ビット目か
ら �ビット目まで桁上がりが伝播しないこと
を示すため，���
 ���を不要とし，削除する．
���
 ���も同様である．
この削除操作は，この例においては，消去
するオブジェクト ���
 ���
 ���
 ��� に対し，
��� 
 ��
 ��が �つ存在するため，�ステップ
で完了する．前述の状態に対して，以下の進
化規則が適用され，図 の状態へ進化する．
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図 � �����における膜の状態

更に，図 の状態に対して，以下の進化規則
が適用され，図 �の状態へ進化する．
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図 �� �����開始時における膜の状態

���
� ������
 ������
 � � � 
 ������ と
����
 ����
 � � � 
 ���� を用いることで，
���� �を終了する．なお，���は ���� �実
行後であることを示すオブジェクトである．
また，カウンタは �にリセットする．前述の
状態に対して，以下の進化規則が適用され，
図 �の状態へ進化する．
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���� 	 �� において桁上がりが起こる部分を表す& を
生成する．

�	��� ���
 ���を用いて，��	� � �を生成する．同
時に，不足するオブジェクト ��	�と ��	�の生
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図 �� ���� �開始時における膜の状態

成も行う．この例では，前述の状態において，
以下の進化規則が適用され，図 �の状態へ遷
移する．
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図 �� �����における膜の状態

更に，���
 ���を用いて，��	� � �を生成す
る．図 �の状態に対して，以下の進化規則が
適用され，図 !の状態へ進化する．
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図 !� �����開始時における膜の状態

�	�	� ����� の操作実行後に得るカウンタ
������
 ������ と ����
 ���� を用い
て，&� � &� � �を生成する．また，加算膜
を�に帯電させることで，���� �を終了とす
る．前述の状態において，以下の進化規則が
適用され，図 ��の状態へ遷移する．
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図 ��� ���� �開始時における膜の状態

���� 
 % と &の排他的論理和を実行し，���
�� を生
成する．この例では，前述の状態において，以下の
進化規則が適用され，図 ��の状態へと遷移する．
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更に，���
��を外部へ出力し，計算を終了する．こ
の例では，前述の状態において，以下の進化規則が
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図 ��� ���� �における膜の状態

適用され，加算を終了とする．
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��� アルゴリズムの計算量

加算を実行する � システム����は，�����個の進化
規則の適用によりアルゴリズムが終了するので，以下の
定理が得られる．

定理 � �個の�ビットの �進数を入力として，加算を
実行する � システム����は，�����種類のオブジェク
ト，����個の膜，及び，�����個の進化規則を用いて，
�������ステップで実行可能である． �

� 多入力加算アルゴリズム
本節で示す多入力加算アルゴリズムは，�個の ��ビッ

トの �進数の加算を行うものであり，前節で提案した加
算アルゴリズムを用いる．つまり，多入力加算膜で�個
あるアドレスを �個まで束ね，その後前節で提案した加
算膜において �入力の加算を行うことで，多入力加算を
可能にする．
以下では，まず，アルゴリズムの入出力を定義し，次

に，アルゴリズムの概要，アルゴリズムの動作，そして，
アルゴリズムの計算量を示す．

��� 入出力

入力 アドレス &
& � �
 � � � 
 & � ��� ��に格納された
�個の ��ビットの �進数を表すオブジェクトの集
合を入力とする．なお，これらのオブジェクトは，
多入力加算膜に入力として与えられるものとする．
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出力 アドレス ����	�に格納された ����ビットの �
進数を表すオブジェクトの集合を出力とする．
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��� アルゴリズムの概要

本研究で提案する多入力加算の概要を説明する．
まず，�個の ��ビットの �進数を，多入力加算膜に

入力として与える．
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多入力加算を実行するアルゴリズムは，�つのステッ
プからなる．���� �において，各ビット毎に �個存在
するオブジェクトを多くとも �個に束ねる．次に，����
�において，�個に束ねられたオブジェクトをアドレス
�
 �に格納する．更に，���� �において，前章で提案し
た加算膜へオブジェクト �

 ��を入力として与え，加算
膜は加算結果である���
��を多入力加算膜へ出力する．
最後に，加算膜から得た ���
�� を外部へ出力して，計
算終了とする．
以下に多入力加算を行うアルゴリズムの概要を示す．

���� � 各ビット毎に�個存在するオブジェクトを多く
とも �個に束ねる．

����� まず，各アドレス，各ビットに �が存在する場合，
後の計算では不要なものなので削除する．また，以降
の操作において，アドレス&
&��
 � � � 
 &������
におけるオブジェクトについて，� ビット目に �が
存在するという情報のみあればよいので，各ビット
をアドレスから開放する．このとき，� ビット目の
オブジェクトを ��� 
 ���と表すこととする．

���	� � 	 � 	 �� � �において，� ビット目に �が �
つ以上存在する場合，� つの �を反応させ，� � �
ビット目に �つの �を生成する．この操作を各ビッ
トで並列に行う．この操作を ����� �回行うこと
で，各ビットに�個存在するオブジェクトは多く
とも �個になる．これは，������回後に，各ビッ
トに存在する �の個数が多くとも �個になるという
ことであり，詳しい証明は ��節において行う．

���
� 多入力加算膜を�に帯電させることにより，����
�の終了を表す．

���� 	 ���� �において，各ビットに多くとも �つ存在
するオブジェクトをアドレス �
 �に格納する．なお，
�� � �ビットあるアドレス �
 �は元々多入力加算
膜に存在しているものとし，初期状態で持つ値はす
べて �とする．

�	��� � ビット目に �つの �が存在する場合，アドレス
�の � � �ビット目に �を入力し，�つの �を削除
する．

�	�	� � ビット目に �つの �が存在する場合，アドレス
�の � ビット目に �を入力する．

���� 
 加算膜に �

 ��を入力として与えることで，�

と �� の加算を行い，計算結果として ���
�� が多
入力加算膜に出力される．

���� � 加算膜からの出力として ���
�� を得ると，
���
�� を外部へ出力し，計算終了とする．

以下に多入力加算を実行する � システム �� ��� を
示す．
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ここで，アルゴリズム中における各オブジェクトの役
割を説明する．

� �

 ��� 初期膜に存在する，各ビット毎に多くとも �
個にまとめた値を格納するオブジェクト

� �'�� �� !"� '$��� �##���"��� �����実行後であ
ることを示すオブジェクト

� �'��"$��	� !"� '$��� �##���"��� 初期膜に存在
するカウンタを表すオブジェクト

��� アルゴリズムの動作

本節では，膜計算において，多入力加算を実行する具
体例を示すことにより，アルゴリズムの動作を説明する．
ここでは，以下の �入力 �ビットの �進数が，多入力

加算膜の入力として与えられるものとする．
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 �����
 ��
 ���

���� � 各ビット毎に �個ずつ存在するオブジェクトを
多くとも �個に束ねる．この膜計算モデルの初期状
態は，図 ��である．

m addm_add

<AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,1> <AZ,B ,1> <AZ,B ,1> <AZ,B ,1>

<AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,1> <AZ+1,B ,1> <AZ+1,B ,1> <AZ+1,B ,1> <AZ+1,B ,0>

<AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,1> <AZ+2,B ,1> <AZ+2,B ,1> <AZ+2,B ,1> <AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,0>

<AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,1> <AZ+3,B ,1> <AZ+3,B ,1> <AZ+3,B ,1> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0>Z+3, , Z+3, , Z+3, , Z+3, , Z+3, , Z+3, , Z+3, , Z+3, ,

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

<A B 0> <A B 0> <A B 0> <A B 0> <A B 0><As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<A B 0> <A B 0> <A B 0> <A B 0> <A B 0><At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<CM (0)> <CM (0)> <CM (0)> <CM (0)> <CM (0)>

<CM (0)> <CM (0)> <CM (0)> <CM (0)> <CM (0)><CM (0)> <CM (0)> <CM (0)> <CM (0)> <CM (0)>

図 ��� �����開始時における膜の状態

����� 各ビットに �が存在する場合，アドレスから
解放する．同時に各ビットに �が存在する場
合，それらのオブジェクトを削除する．また，
����が適用され，カウンタが増加する．まず，
以下の進化規則が適用され，図 ��の状態へと
遷移する．
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m_add
<B 1><B 1><B 1 <B 1> <B 1 <B 1 <B 1> <B ,1><B ,1>

<B ,1>

<B 1>

<B ,1> <B ,1>

<B ,1>

<B ,1>

<B ,1>

<B 1>

<B ,1>

<B ,1>

<B 1>

<B ,1>

<B ,1>

<B ,1>

<B ,1>

<B ,1> <B ,1>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

A B 0 A B 0 A B 0 A B 0 A B 0<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<CM (1)> <CM (1)> <CM (1)> <CM (1)> <CM (1)>

<CM (1)> <CM (1)> <CM (1)> <CM (1)> <CM (1)>

図 ��� �����における �ステップ目の膜の状態

���	� 各ビットに �が �つ以上ある場合，�つの �
を反応させ，次のビットに �つの �を生成す
る．また，���� が適用され，カウンタが増加
する．この操作は，���� � � � � �回行う．ま
ず，以下の進化規則が適用され，図 ��の状態
へと遷移する．
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m_add

<B ,1><B ,1><B ,1>

<B ,1>

<B ,1> <B ,1>

<B ,1>

B 1

<B ,1>

<B ,1>

<B ,1>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

A B 0 A B 0 A B 0 A B 0 A B 0<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<CM (2)> <CM (2)> <CM (2)> <CM (2)> <CM (2)>

<CM (2)> <CM (2)> <CM (2)> <CM (2)> <CM (2)>

図 ��� �����における �ステップ目の膜の状態

更に，図 ��に，以下の進化規則が適用され，
図 �の状態に遷移する．
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m_add

<B ,1><B ,1>

<B ,1>

<B ,1>

<B ,1>

<B ,1><B ,1>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

A B 0 A B 0 A B 0 A B 0 A B 0<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<CM (3)> <CM (3)> <CM (3)> <CM (3)> <CM (3)>

<CM (3)> <CM (3)> <CM (3)> <CM (3)> <CM (3)>

図 �� �����における �ステップ目の膜の状態



更に，図 � に，以下の進化規則が適用され，
図 ��の状態に遷移する．
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m_add

<B ,1><B ,1>

<B ,1>

<B ,1> <B ,1>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

A B 0 A B 0 A B 0 A B 0 A B 0<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<CM (4)> <CM (4)> <CM (4)> <CM (4)> <CM (4)>

<CM (4)> <CM (4)> <CM (4)> <CM (4)> <CM (4)>

図 ��� �����開始時における膜の状態

���
� �����において生成された �'���を用いて，
多入力加算膜を帯電させ，���� �を終了とす
る．この例では，図 ��において，以下の進化
規則を適用し，図 ��の状態に遷移する．
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m_add+

<B ,1><B ,1>

<B ,1>

<B ,1> <B ,1>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

A B 0 A B 0 A B 0 A B 0 A B 0<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<CM (5)> <CM (5)> <CM (5)> <CM (5)> <CM (5)>

<CM (5)> <CM (5)> <CM (5)> <CM (5)> <CM (5)>

図 ��� ���� �開始時における膜の状態

���� 	 各ビットに多くとも �つ存在するオブジェクト
をアドレス �
 �に格納する．なお，��ビット分のア
ドレス �
 �の �進数を表すオブジェクトは元々多入
力加算膜に存在しているものとし，初期状態で持つ
値はすべて �とする．

�	��� �ビット目に �つの �を表すオブジェクトが
存在するときに，�つの �を用いて，アドレス
�の � ビット目を �にし，�を表すオブジェク
ト �つを削除する．ここでは，�ビット目に，
�つの �を表すオブジェクトが存在するので，
アドレス �の ビット目に �を格納する．ま
た，�'��を用いて，�����実行後であること
を表す �' と，カウンタである�'���を各
ビットに生成する．図 ��において，以下の進
化規則を適用し，図 ��の状態に遷移する．
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m_add+

<B ,1><B ,1> <B ,1>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0>

A B 0 A B 0 A B 0 A B 0 A B 1<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,1>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<FM > <FM > <FM > <FM > <FM > <FM > <FM > <FM > <FM > <FM >

<CM (6)> <CM (6)> <CM (6)> <CM (6)> <CM (6)>

<CM (6)> <CM (6)> <CM (6)> <CM (6)> <CM (6)>

図 ��� �����開始時における膜の状態

�	�	� � ビット目に存在する �つの �と，�����に
おいて生成した �' を用いて，アドレス �の
� ビット目に �を生成する．ここでは，�ビッ
ト目と ビット目と �ビット目に �つの �が
存在するので，�
	�，�
	�，及び，�
	� に �を
格納する．同時に，�'���を �'���に進化
させる．図 ��において，以下の進化規則を適
用し，図 �!の状態に遷移する．
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m_add+

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,1> <As,B ,1> <As,B ,0>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,1>

A B 0 A B 0 A B 0 A B 0 A B 1<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,1>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

<FM > <FM > <FM > <FM > <FM ><FM > <FM >

<CM (7)> <CM (7)> <CM (7)> <CM (7)> <CM (7)>

<CM (7)> <CM (7)> <CM (7)> <CM (7)> <CM (7)>

図 �!� ���� �開始時における膜の状態

���� 
 �'���を用いて，多入力加算膜が含む加算膜
に �

 �� を入力として与えることで，�

 �� の加算
を行う．図 �!において，以下の進化規則を適用し，
図 ��の状態に遷移する．

���

 ��
 �����
 ��
 ����'������
�
� ���

� � ���

 ��
 �����
 ��
 �������� ���

���

 ��
 �����
 ��
 ����'������
�
� ���

� � ���

 ��
 �����
 ��
 �������� ���

���

���

 �
 �����
 �
 ����'�����
�
� ���

� � ���

 �
 �����
 �
 �������� ���

m addm_add

<FM > <FM > <FM > <FM > <FM ><FM > <FM >

add
<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,1> <As,B ,1> <As,B ,0>

<As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,0> <As,B ,1>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,1>

<At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0> <At,B ,0>

図 ��� ���� �における膜の状態

次に，加算膜が �
と ��を入力として得ると，計算
結果として ���
�� を多入力加算膜へ出力する．そ
のときの状態が図 ��である．

���� � 多入力加算膜において，加算膜からの出力とし
て���
��を得ると，���
��を外部へ出力する．図
��において，以下の進化規則を適用されることで，
多入力加算を終了する．
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m addm_add

<FM > <FM > <FM > <FM > <FM ><FM > <FM >

A B 0 A B 0 A B 1 A B 1 A B 1<Aanswer,B ,0> <Aanswer,B ,0> <Aanswer,B ,1> <Aanswer,B ,1> <Aanswer,B ,1>

<Aanswer,B ,0> <Aanswer,B ,0> <Aanswer,B ,0> <Aanswer,B ,0> <Aanswer,B ,1>

図 ��� ���� �開始時における膜の状態
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��� アルゴリズムの計算量

��節において，�����の各ビットに存在する �つの �
を次のビットの �とする過程で，�������ステップ後
に，各ビットの � の個数は多くとも � つになることを
示す．

補題 � �システム�� ���の進化規則����を �������
回適用することにより，各ビットの �を表すオブジェク
トの個数は高々�となる．

�証明�
���� に進化規則適用前の各ビットの � の個数は多くと
も�個である．ここで，進化規則����を �回適用後の
各ビットの �の個数について考える．まず，� システム
�� ���の進化規則 ����により，各桁に存在する �つの
�が反応して，次の桁の �つの �となる．このことより，
� 個の � が存在する場合，次の桁への繰り上がりは多
くとも �

� 個である．また，各桁において，�が奇数の
場合は �個，偶数の場合は �個の �が残ることになる．
よって，�ステップ後の各ビットの �の個数は，多くと
も �

� � �である．同様にして考えると，各ステップに
おいて，�個の �が存在する場合，次のステップでの各
ビットの �の個数は，�

� � �となり，�ステップ後の各
ビットの �の個数を �� とすると以下の式が成り立つ．

���� 	

�
��

�

�
� �



この漸化式を解くと�，以下のようになる．

�� 	 ��� ��

�
�

�

����

� �

ゆえに，� � ���� ���ステップ後の各ビットの �の個
数 ����

�
��� は以下のようになる．

����
�
��� 	 ��� ��

�
�

�

����
�
�

� �

�
�� �

�
� �

ここで，� � ���
�

� �より，

� 	 ����
�
��� � �

となる．

したがって，�� は整数なので，����� � �ステップ
後に各ビットの �の個数は多くとも �つである． �

以上のことを踏まえ，多入力加算を実行する � シス
テム�� ���は，�����個の進化規則の適用によりアル
ゴリズムが終了するので，以下の定理が得られる．

定理 	 �個の ��ビットの �進数を入力とし，多入力
加算を実行する � システム �� ��� は，�����種類の
オブジェクト，����個の膜，及び，�����個の進化規
則を用いて，�������ステップで実行可能である． �

� 乗算アルゴリズム
本節は，�個の�ビットの �進数の乗算を実行するア

ルゴリズムを示す．文献 ���により提案されている乗算
アルゴリズムでは，��� ����� ステップで実行可能と
なっているが，本研究では，�������ステップで実行可
能なアルゴリズムを提案する．

��� 入出力

入力 アドレス �
 �に格納された �個の�ビットの �進
数を表すオブジェクトの集合を入力とする．なお，
これらのオブジェクトは，乗算膜に入力として与え
られるものとする．
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 ��
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出力 アドレス ����	�に格納された ����ビットの �
進数を表すオブジェクトの集合を出力とする．

�����
�� 
 �����
 ���
��	�����，����
�� 
 ���
 ���
��	���，

� � �，����
��
 ��
 ���
��	���

��� � �� � � とおくと，���� � ��

�
であり，�� � �� �

��� �
�
���� となる．したがって，�� � �� � ��� �

�
���� � � となる．

��� アルゴリズムの概要

本研究で提案する乗算アルゴリズムの概要を説明する．
なお，本研究で提案する乗算膜は，前節で提案した多入
力加算膜を用いて加算を行う．多入力加算膜は加算結果
���
�� を乗算膜に出力し，乗算膜は ���
�� を外部へ
出力することで計算を終了する．
まず，�個の�ビットの �進数を，乗算膜に入力とし

て与える．

����
 ����
 ��	����，���
 ����
 ��	����，� � �，���
 ��
 ��	���

���� 
 ����
 ��	����，��� 
 ����
 ��	����，� � �，��� 
 ��
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乗算を実行するアルゴリズムは，�つのステップから
なる．���� �において，���� �において用いるオブジェ
クトを生成する．次に，���� �において，各ビット毎の
乗算を行い，���� �においては，���� �において計算
した乗算結果を多入力加算膜へ出力する．多入力加算膜
では加算が行われ，加算結果を乗算膜へ出力する．最後
に，���� �において，多入力加算膜から出力された答え
を外部へ出力し，計算を終了する．
以下に乗算を行うアルゴリズムの概要を示す．なお，

本アルゴリズムは，図 ��に示す筆算を元にしている．

1101 V1101 : Vp’ ¥

0111 : Vq’ ¥

00001101 V ¥00001101 : VZ ¥

00011010 : VZ+1 ¥

00110100 V
(1)

00110100 : VZ+2 ¥

0001011011 : Vanswer

図 ��� 筆算による乗算の計算方法

���� � 以下のサブステップを実行することによって，
���� �への下準備を行う．

����� 入力 �
 �より以下の �種類のオブジェクトを生成
する．

� ��� 
 ��� � ��と �� の値を保持するオブジェクト
�図 ��の ��� 
 ��� に相当する�

� �� 
 ����� 積の結果を入力するオブジェクト
�図 ��の ���に相当する�

� �� � �����において用いるオブジェクト

� �� � カウンタを表すオブジェクト

���	� ���� �において�個のオブジェクト ��� 
 ��� と，
����
 ����
 � � � 
 ���
����を用いるので，���� �で
生成したオブジェクトから，これらのオブジェクト
を複製する．

���
� 膜を�に帯電させることで，���� �を終了とする．



���� 	 各 ���	� に対して，��� との積を計算する．

�	��� 各 ���	� について，���	�
 ���	�
 � � � 
 ���	���との積
を計算し，その積を ���� に保存する．

�	�	� 乗算膜を �に帯電することで，���� �を終了と
する．

���� 
 多入力加算膜に �� 
 ����
 � � � 
 ���
����を入力
として与える．加算後は，計算結果として ���
��
が乗算膜に出力される．

���� � 多入力加算膜より出力される���
�� を外部へ
出力することで，計算を終了する．

以下に乗算を実行する � システム ����を示す．
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ここで，アルゴリズム中における各オブジェクトの役
割を説明する．

� ��� 
 ��� � 入力 ��と �� の値を保持するオブジェクト

� �� 
 ����
 � � � 
 ���
����� 積の結果を入力するオブ
ジェクト

� �� �� �� !"� ��"#$���"��� �����において用いる
オブジェクト

� �� ��"$��	� !"� ��"#$���"��� カウンタを表すオ
ブジェクト

��� アルゴリズムの動作

本節では，膜計算において，乗算を実行する具体例を
示すことにより，アルゴリズムの動作を説明する．ここ
では，�進数 ���と ���の乗算を実行する例を示す．な
お，本研究ではビット数は �のべき乗としているが，総
オブジェクト数が，� � �のときは少なく，� � �のと
きは多いため，いずれも説明には不適当となる．このた
め，例外として� � �とし，説明することとする．よっ
て，以下のオブジェクトが乗算膜に入力として与えられ
るものとする．
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���� � ���� � において用いるオブジェクトの生成を
行う．

����� この膜計算モデルの初期状態は，図 ��であ
る．

prod

<Ap,B ,1> <Ap,B ,0> <Ap,B ,1>

<Aq,B ,1> <Aq,B ,1> <Aq,B ,1>

図 ��� �����開始時における膜の状態

入力 ��と ��を用いて，��と ��の値を保持す
る ��� と ���，�ビット持つ �� と ����，更に
�� と�� ���を生成する．なお，�� は ����

から ����までの各アドレスに �ビットずつ生
成する．また，�� 
 ���� は値はすべて �とし
て生成する．図 ��の状態に対して，以下の進
化規則が適用され，図 ��の状態に遷移する．
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���	�����
� ���� �の計算段階において，� �
� と � �

�

は少なくとも � � � 個必要とするため，こ
のステップで �� と �� の増加を行う．同時に，
���� と �� を用いて，����
 ���� を生成す
る．また，カウンター �� ���を用いて，膜を
�に帯電することで，���� �を終了する．図

prod
<Ap’,B ,1> <Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1> <Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1>

<Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1> <Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1> <Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1>

<Aq’,B ,1>

<AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0>

<AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0>Z+1, , Z+1, , Z+1, , Z+1, , Z+1, , Z+1, ,

FP , FP , FP , FP , FP , FP ,

<CP(0)>

図 ��� �����開始時における膜の状態

��の状態に対して，以下の進化規則が適用さ
れ，図 �の状態に遷移する．
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���� 	 各 ���	� に対して，��� との積を計算する．

�	��� ���� �において，生成した���，���，及び��，
����，���� を用いて，���	� 
 ���	� � �の部
分を計算し，����	��� に �を入力する．この
操作は ��と ��がそれぞれ �個以上存在するた
め，多くとも �� � !通りある ���	�
���	� � �
のすべてのパターンを網羅することになるの
で，�ステップあれば完了する．図 �の状態
に対して，以下の進化規則が適用され，図 ��
の状態に遷移する．
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prod+
<Ap’,B ,1> <Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1> <Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1>

<Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1> <Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1> <Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1>

<Aq’,B ,1>

A B 1 A B 0 A B 1 A B 1 A B 0 A B 1<Ap’,B ,1> <Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1> <Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1>

<Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1> <Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1> <Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1>

<Aq’,B ,1>

<AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0>

<AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0>

<A B 0> <A B 0> <A B 0> <A B 0> <A B 0> <A B 0><AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,0>

<AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0>

FP , FP , FP , FP , FP , FP ,

FP , FP , FP , FP , FP , FP ,

CP(1)<CP(1)>

図 �� �����における膜の状態
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prod+
<Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1> <Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,0>

<Ap’,B ,1> <Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1> <Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1>

<Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1>

<AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,1> <AZ,B ,0> <AZ,B ,1>

<AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,1> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,1> <AZ+1,B ,0>

<A B 0> <A B 1> <A B 0> <A B 1> <A B 0> <A B 0><AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,1> <AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,1> <AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,0>

<AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0>

FP FP FP FP FP FP

<CP(2)>

FP , FP , FP , FP , FP , FP ,

FP , FP , FP , FP , FP , FP ,

<CP(2)>

図 ��� �����開始時における膜の状態

�	�	� �����実行後に得る�� ���を用いて，乗算膜
を �に帯電し，���� �を終了する．図 ��の
状態に対して，以下の進化規則が適用され，図
��の状態に遷移する．

���� ��������� � � �����

���� 
 多入力加算膜に �� 
 ����
 ����を入力として与
えることで，加算を実行する．このとき，乗算膜の
帯電も解く．図 ��の状態に対して，以下の進化規
則が適用される．
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prod-
<Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1> <Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,0>

<Ap’,B ,1> <Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1> <Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,1>

<Aq’,B ,1>

<Ap’,B ,0>

<Aq’,B ,1>

<AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,0> <AZ,B ,1> <AZ,B ,0> <AZ,B ,1>

<AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,1> <AZ+1,B ,0> <AZ+1,B ,1> <AZ+1,B ,0>

<A B 0> <A B 1> <A B 0> <A B 1> <A B 0> <A B 0><AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,1> <AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,1> <AZ+2,B ,0> <AZ+2,B ,0>

<AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0> <AZ+3,B ,0>

FP FP FP FP FP FPFP , FP , FP , FP , FP , FP ,

FP , FP , FP , FP , FP , FP ,

図 ��� ���� �終了時における膜の状態
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���� � 多入力加算膜において，�� 
 ����
 ����の加算
が実行され，乗算膜に���
��が出力される．そのと
きの状態が図 ��である．乗算膜において，���
��
を得ると，���
�� を外部へ出力することで，計算
終了とする．図 ��の状態に対して，以下の進化規
則が適用されることで，乗算を終了とする．
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��� アルゴリズムの計算量

乗算を実行する � システム �����は，�����個の進
化規則の適用によりアルゴリズムが終了するので，以下
の定理が得られる．

定理 
 �個の�ビットの �進数を入力とし，乗算を実
行する � システム ���� は，�����種類のオブジェク
ト，����個の膜，及び，�����個の進化規則を用いて，
�������ステップで実行可能である． �
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図 ��� ���� �開始時における膜の状態

� 因数分解アルゴリズム
本節では，�ビットの �進数の因数分解を実行するア

ルゴリズムを示す．文献 ���により提案されている因数
分解アルゴリズムでは，��� �����ステップで実行可
能となっているが，本研究では前節で提案した乗算アル
ゴリズムを用いて，����で実行可能としている．まず，
� システムの入出力を定義し，次に，アルゴリズムの概
要を説明し，最後にアルゴリズム動作，及び，アルゴリ
ズムの計算量を示す．

��� 入出力

入力 アドレス �に格納され，素数 �
 �の積からなる�

ビットの �進数を表すオブジェクトの集合を入力と
する．これらのオブジェクトは，スキン膜に入力と
して与えられる．
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出力 アドレス �
 �に格納された�� �ビットの �進数
を表すオブジェクトの集合を出力とする．
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��� アルゴリズムの概要

本研究で示す因数分解アルゴリズムの概要を説明する．
まず，�ビットの �進数 �を，スキン膜に入力として与
える．
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因数分解を実行するアルゴリズムは，�つのステップか
らなる．���� � において，膜の分割を繰り返し，因数

として可能性のあるすべての整数の組み合わせを表すオ
ブジェクトを含む膜を生成する．次に，���� � におい
て，各膜に存在する因数候補である �� と �� の乗算を
実行する．なお，この乗算には，前章で提案した乗算ア
ルゴリズムを用いる．更に，���� �において，計算結果
�� 
�� � ���
�� と入力 ��が等しいか判別する．そし
て，等しければ，���� �において因数候補解 ��，�� を
外部へと出力し，因数分解を終了する．
以下に因数分解を行うアルゴリズムの概要を示す．

���� � 以下のサブステップを実行することによって，
すべての因数候補を作成する．

����� 入力 �� より，膜 �を生成する．このとき，後の
照合段階において用いる ��ビットの �� を生成す
る．なお，� 	 � 	 ����において，��	� � �とす
る．また，��ビット分生成するのは，計算結果で
ある ���
�� が ��ビット分存在するためである．

���	� 膜 �の分割を行うことにより，因数として可能性
のあるすべての整数の組み合わせを表すオブジェク
トを生成する．

���
� すべての膜 �を �に帯電させる．その操作によ
り，���� �を終了とする．

���� 	 すべての膜 �において，因数候補 �
 �を乗算膜
へ入力として与える．乗算膜において，�� 
 �� �
���
��が計算され，計算が終了すると，���
��を
膜 �に出力する．

���� 
 各膜 �において以下の操作を行う．

���� �において得る ���
�� と入力 ��を照合する．

�
��� ���
�� と �� の比較を行い，���
�� �� �� のと
き，��を生成する．

�
�	� 膜 �に結果出力を行う．��が存在するとき，膜
を �に帯電することで，適当な解が存在しないこ
とを示す．��が存在せず，膜帯電が行われなけれ
ば，膜 �を分解することで，因数候補解 �
 �を出力
する．

���� � �����において出力された因数候補解 �
 �を，ス
キン膜から外部へ出力することで，因数分解を終了
する．

以下に因数分解を実行する � システム ����� を示す．
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ここで，����� を構成するそれぞれの集合は以下のよう
になる．
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ここで，アルゴリズム中における各オブジェクトの役
割を説明する．

� ��
 �� � �� の因数候補を表すオブジェクト

� ��
 ��� 因数候補 ��
 �� の生成に用いるオブジェ
クト

� ��� ���
�� �� �� であることを表すオブジェクト

� ���"$��	��� カウンタを表すオブジェクト

��� アルゴリズムの動作

本節では，膜計算において，因数分解を実行する具体
例を示すことにより，アルゴリズムの動作を説明する．
ここでは，�進数 ���の因数分解を実行する例を示す．
なお，本研究ではビット数を表す�は �のべき乗とし
ているが，� � �のとき膜 �は �個，� � �のとき膜 �
は ��個と，いずれも説明には不適当である．このため，
例外として，� � �とし，説明することとする．よって，
以下のオブジェクトが膜 �に入力として与えられるもの
とする．
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���� � 以下のサブステップを実行することによって，
膜 �に因数候補を持つ膜 �を生成する．

����� この膜計算モデルの初期状態は，図 �!であ
る．
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図 �!� �����開始時における膜の状態

与えられた入力��より，膜 �を生成する．この
とき，後の照合段階において用いる，�
� � �
ビットの ��を生成する．なお，�ビット目か
ら ビット目までの値は，すべて �とする．ま
た，�����において用いる ��を生成する．図
�!の状態に対して，以下の進化規則が適用さ
れ，図 ��の状態に遷移する．

����
 ��
 ���� � � ����
 ��
 �����
 ��
 ��������� ��

����
 ��
 ���� � � ����
 ��
 �����
 ��
 ������

����
 ��
 ���� � � ����
 ��
 �����
 ��
 ������



1

2

<Ac,B ,0> <Ac,B ,0> <Ac,B ,0>

<Ac,B ,1> <Ac,B ,1> <Ac,B ,0>

<F1 >

図 ��� �����開始時における膜の状態

���	� 膜 �において，膜分割を行い，すべての因数
候補 �
 �を生成する．このとき，�が �よりも
常に大きくなり，かつすべての候補を網羅的に
生成する．この操作は，常に �� 	 �� となる
ように ��
 �� を生成する��と，�� 	 �� のパ
ターンも含めて��
 ��を生成する��を用いる
ことで可能となる．まず，���を用いて，��	�
と ��	�を生成する．図 ��の状態に対して，以
下の進化規則が適用され，図 ��の状態に遷移
する．
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<F1 > <Ap,B ,1>

<Ac> <Aq,B ,1>

図 ��� �����における膜の状態

更に，��	� � ��	� が存在する膜には ���を用
いる．しかし，��	� � �
 ��	� � �が存在する
膜には，�� はこれ以降 �� より小さくなるこ
とはないので，��を用いる．こうすることで，
�が �よりも常に大きくなり，かつすべての候
補を網羅的に生成することができる．図 ��の
状態に対して，以下の進化規則が適用され，図
��の状態に遷移する．
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図 ��� �����開始時における膜の状態

���
� �����実行後に得る ���，��� を用いて，す
べての膜 �を �に帯電させる．この操作によ
り，���� �を終了とする．図 ��の状態に対し
て，以下の進化規則が適用され，図 ��の状態
に遷移する．
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図 ��� ���� �開始時における膜の状態

���� 	 �����において生成した因数候補 �
 �を，乗算膜
へ入力として与える．なお，後の出力段階において，
因数候補 �
 �を出力するために，�と �のコピーを
膜 �に生成する．同時に，膜 �の帯電を解く．図 ��
の状態に対して，以下の進化規則がすべての膜 �に



おいて適用される．

����
 ��
 ��	����� 
 ��
 ��	���
�
�

� �����
 ��
 ��	����� 
 ��
 ��	������

���
 ��
 ��	����� 
 ��
 ��	����

����
 ��
 ��	����� 
 ��
 ��	���
�
�

� �����
 ��
 ��	����� 
 ��
 ��	������

���
 ��
 ��	����� 
 ��
 ��	����

����
 ��
 ��	����� 
 ��
 ��	���
�
�

� �����
 ��
 ��	����� 
 ��
 ��	������

���
 ��
 ��	����� 
 ��
 ��	����

各乗算膜において，入力 �
 �を得ると，�
 � が計
算される．計算結果として ���
�� を膜 �に出力さ
れると，図 ��の状態に遷移する．
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図 ��� ���� �開始時における膜の状態

���� 
 ���� �実行後に得る ���
��が，��と等しいか
照合する．ここでは，� � ���� � ��の因数候補が
存在する膜 �について詳しく見ていくこととする．
このとき，���
�� � ������となり，膜の状態は
図 �となる．
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図 �� ���� �開始時における � � ��
 � � ��の候補を
持つ膜 �の状態

�
��� ���
�� と �� との比較を行い，等しいとき
は，カウンタ ����を生成し，異なる時は ��
を生成する．この例では，�� は生成されず，
����のみ生成される．図 �の状態に対して，

以下の進化規則が適用され，図 ��の状態に遷
移する．
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<C(0)> <C(0)> <C(0)>

<C(0)> <C(0)> <C(0)><C(0)> <C(0)> <C(0)>

図 ��� �����開始時における膜の状態

�
�	� 膜 � に結果出力を行う．異なることを示す
��が存在するときは，膜の帯電を行うが，こ
こでは存在しないので，カウンタのみ進化す
る．図 ��の状態に対して，以下の進化規則が
適用され，図 ��の状態に遷移する．

������ � ������

2

<C(1)> <C(1)> <C(1)>

<C(1)> <C(1)> <C(1)><C(1)> <C(1)> <C(1)>

図 ��� �����における膜の状態

更に，����を用いて，膜 �を分解することで，
因数候補解 �
 �の膜 �への出力を行う．図 ��の
状態に対して，以下の進化規則が適用される．

������������ � � ��

同様の操作が膜 �すべてで行われ，図 ��の状
態に遷移する．

���� � ���� �において，膜 �に出力された ��
 �� を環
境へ出力する．図 ��の状態に対して，以下の進化
規則が適用されることで，因数分解を終了する．
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図 ��� ���� �開始時における膜の状態

��� アルゴリズムの計算量

因数分解を実行する � システム ����� は，膜の分割
を行う ���� �の実行に，����ステップを必要とする．
また，�����個の進化規則の適用によりアルゴリズムが
終了するので，以下の定理が得られる．

定理 � �つの素数の積を表す�ビットの �進数を入力
とし，因数分解を実行する� システム�����は，�����
種類のオブジェクト，�����個の膜，及び，�����個の
進化規則を用いて，����ステップで実行可能である．�

� まとめ
本研究では，膜計算を用いて加算，多入力加算，乗算，

及び因数分解を実行するアルゴリズムを示した．提案ア
ルゴリズムにより，加算を，�個の�ビットの �進数を
表すオブジェクトを用いて，�����種類のオブジェクト，
����個の膜，�����個の進化規則を用いて�������ス
テップで実行できることを示した．また，多入力加算を，
�個の ��ビットの �進数を表すオブジェクトを用いて，
�����種類のオブジェクト，����個の膜，�����個の
進化規則を用いて�������ステップで実行できること
を示した．更に，乗算を，�個の�ビットの �進数を表
すオブジェクトを用いて，�����種類のオブジェクト，
����個の膜，�����個の進化規則を用いて�������ス
テップで実行できることを示した．最後に，因数分解に
ついては，提案アルゴリズムにより，�個の素数の積か
らなる�ビットの �進数を表すオブジェクトを用いて，
�����種類のオブジェクト，����個の膜，及び，�����
個の進化規則を用いて，����ステップで実行できるこ
とを示した．
今後の課題として，それぞれのアルゴリズムで使用さ

れるオブジェクト，膜，及び，進化規則の数の削減など
が挙げられる．
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グラフの局所情報を利用したランダムウオークのmixing time
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概 要

グラフ G = (V, E)上のランダムウォークと
は，グラフ上の頂点をトークンがランダムに遷
移するモデルである．すべての隣接頂点へ等確
率で遷移するランダムウォークは標準ランダム
ウォークと呼ばれる．一方，グラフの局所情報を
利用することでランダムウォークのhitting time
および cover timeを高速化する試みとして，隣
接頂点の次数を用いたランダムウォークが池田
らによって提案されている [4]．また，ランダム
ウォークの代表的な応用の一つであるマルコフ
連鎖モンテカルロにおいてもっともよく用いら
れる週報の一つであるメトロポリスヘイスティ
ングスアルゴリズム [3]に基づくランダムウォー
クの一つがメトロポリスウォークである．本稿で
は，これら 3つのランダムウォークについて，定
常分布へ収束する速さの指標であるmixing time
の解析を行なう．

1 準備

1.1 グラフ上のランダムウォーク

グラフG = (V, E)について，|V | = n, |E| =
mとする．また，頂点 uに隣接する頂点の集合
をN(u)で表し，そのサイズ |N(u)|を uの次数
として duと書くことにする．
グラフ G 上のランダムウォークとはグラ

フ上の頂点をトークンが遷移確率行列 P =
(puv)u,v∈V にしたがってランダムに遷移してい
くモデルである．すべての隣接頂点に対して等

確率で遷移するランダムウォークを標準ランダ
ムウォークと呼ぶ．

定義 1.1 (標準ランダムウォーク)

puv =

 1
du

v ∈ N(u),

0 otherwise.

標準ランダムウォークでは hitting timeおよび
cover timeがそれぞれ O(nm) = O(n3)である
ことが知られている [1, 2]．一方，グラフの局所
情報を利用して hitting time，cover timeの観
点から高速なランダムウォークを実現しようと
する試みとして，池田らは隣接頂点の次数情報
を用いたランダムウォークを提案した．

定義 1.2 (β-ランダムウォーク)

puv =


dβ

v
P

w∈N(u) dβ
w

v ∈ N(u),

0 otherwise.

このランダムウォークは β = 1
2 のとき，hitting

time が O(n2)，cover timeは O(n2 log n)へ改
善されることが知られている．[4]
メトロポリス-ヘイスティングスアルゴリズム

(MHアルゴリズム)[3]はマルコフ連鎖モンテカ
ルロの代表的手法の一つである．MHアルゴリズ
ムでは，適当な遷移確率行列を基に任意の定常
分布を実現する新しいランダムウォークを実現
する．標準ランダムウォークにMHアルゴリズ
ムを適用して得られるランダムウォークがメト
ロポリスウォークである．定常分布π = (πu)u∈V

を実現するメトロポリスウォークの遷移確率行
列は次にように定義される．
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定義 1.3 (メトロポリスウォーク)

puv =


1
du

min
{

πvdu

πudv
, 1

}
v ∈ N(u)

1 �
∑

x∈N(u) pux u = v

0 otherwise

メトロポリスウォークに関しては hitting time
が O(fn2)，cover timeが O(fn2 log n)でるこ
とが著者の過去の研究で分かっている．ここで，
f = maxu,v πu/πv である．

1.2 Mixing time

mixing time(混合時間) とは，定常分布への
収束の速さを表す指標である．遷移確率行列 P

に従うランダムウォークが tステップ後に各頂
点を訪問する確率と定常分布との誤差は total
variation distanceと呼ばれる．

定義 1.4 (total variation distance)
V 上の確率行列 P と確率分布 π との t stepの
時点における total variation distance ‖P t, π‖tv

は．

‖P t, π‖tv = max
u∈V

1
2

∑
v∈V

|P t
uv � πv|

で定義される.

遷移確率行列 P にしたがうランダムウォークの
誤差 εに対するmixing time τ(ε)は total varia-
tion distanceが εを下回るまでの遷移数で定義
される．

定義 1.5 (mixing time)

τ(ε) = min{t : ‖P t′ , π‖tv � ε,∀t′ � t}

τ(ε)が log nと log ε−1の多項式で抑えられるも
のを,rapidly mixing(高速混合)と呼ぶ. log nの
多項式とは，n状態を区別するために必要なビッ
ト数の多項式という意味である．本稿では標準
ランダムウォーク，β-ランダムウォークおよび
メトロポリスウォークのmixing timeに関する
解析を行い，標準ランダムウォークとメトロポ
リスウォークについて rapidly mixingとなるグ
ラフ構造について考察する．

2 mixing timeの見積り手法

2.1 第 2固有値による見積り

mixing timeは遷移確率行列の固有値を用いて
見積もることができる．遷移確率行列の固有値
λ0, λ1, � � � , λn−1について，任意の i � 2に対し
て 1 = λ0 > |λ1| � |λiとする．特に，Gap(P ) =
1 � |λ1| を special gap と呼ぶ．special gap と
mixing timeに関する定理が知られている [5]．

定理 2.1 π∗ = minu∈V πuとする．任意の ε > 0
について，

τ(ε) � 1
2(1 � |λ1|)

log
(

1
2ε

)
,

τ(ε) � 1
1 � |λ1|

log
(

1
π∗ε

)
,

が成り立つ．

2.2 コンダクタンス

辺 e = (u, u)の容量を cuv = πupuv = πvpvu

とする．このとき，頂点の部分集合 S ⊂ V につ
いて

ΦS =

∑
u∈S,v/∈S cuv

πS
, (1)

とする．ここで，πS =
∑

u∈S πuである．ラン
ダムウォークのコンダクタンス Φを

Φ = min
S:πS≤1/2

ΦS ,

と定義する．

定理 2.2 コンダクタンス Φを持つランダムウ
ォークについて，

Φ2

2
� Gap(P ) � 2Φ

が成り立つ．

定理 2.1および定理 2.2からコンダクタンスによ
るmixing time の見積もりを得ることができる．
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2.3 Canonical Path

ランダムウォークのコンダクタンスΦを見積
もる手法として canonical path を用いる手法が
ある．頂点の順序対 (u, v)について，xと yを結
ぶパス γuvを一つ選び，それを (u, v)の canoni-
cal pathとよぶ．全ての順序対に対する canon-
ical path の集合 Γ = {γuv|(u, v) ∈ V 2}につい
て，Γの混雑度 ρ(Γ)を

ρ(Γ) = max
e=(u,v)

1
πupuv

∑
γuv3e

πuπv (2)

と定義する．

定理 2.3 任意の canonical path の集合 Γ につ
いて

Φ � 1
2ρ(Γ)

が成り立つ．

この定理からmixing timeの上界を得ることも
できるが，Γの混雑度から直接mixing timeの
上界を得ることができる [6]．ρ̄ = minΓ ρ(Γ)lΓ
とする，ただし lΓ はΓに含まれる最長のパスの
長さである．

定理 2.4 初期点 uのランダムウォークにおいて
以下が成り立つ．

τ(ε) � ρ̄(log(πu)−1 + log ε−1).

以降の議論のため，パス集合 Γにおける極大
性を次のように定義する．

定義 2.5 パス集合 Γの要素 γuv は，すべての
γzw ∈ Γ \ {γuv}に対して γuv * γzwであるとき
極大であるとする.

例えば，図 1ではパス 1-2-3-4が極大で他のパス
はその部分パスになっている.

Γにおける極大なパスの集合をΓMとする. ま
た，パス集合 Γにおける辺 eの重複度 δΓ(e) を

δΓ(e) = |{γuv ∈ Γ : e ∈ γuv}|

とし，その最大値を δΓ = maxe∈E δΓ(e)とする.
例えば，δΓM

((u, v))は (u, v)を含む極大なパス
の数を表す.

図 1: 極大パス 1-2-3-4とその部分パス

2.4 枝重みによるランダムウォークの表現

各辺 (u, v)に重み wuv が与えられ，遷移確率
および定常分布が

puv =
wuv

wu
,

πu =
wu

w
.

で表されるランダムウォークを考える．ただし，
wu =

∑
v∈N(u) wuv, w =

∑
u∈V wu である．任

意の reversibleなランダムウォークはこのような
形で表現することが可能であり，wuv = 1とした
場合が標準ランダムウォーク，wuv = 1/

√
dudv

とした場合が β = 1
2 の β-ランダムウォークと

それぞれ等価なランダムウォークである．この
ような表現はコンダクタンスおよび，canonical
pathの解析と相性がよい．式 (1)に代入すると，

ΦS =

∑
u∈S,v/∈S wuv/w∑

u∈S wu/w
=

∑
u∈S,v/∈S wuv∑

u∈S wu
(3)

となる．特に
∑

u∈S wu/w � 1/2のとき，

2
∑

u∈S,v/∈S wuv

w
� ΦS (4)

となる.
また，式 (2)に代入すると，

ρ(Γ) = max
e=(u,v)

w

wuv

∑
e∈γuv

wu

w

wv

w
,

= max
e=(u,v)

1
wwuv

∑
e∈γ′

uv∈ΓM

k∑
i=1

wi

l∑
j=k+1

wj .

ただし，γ′
uv := v1(= x), � � � , vk(= u), vk+1(=

v), � � � , vl(= y)である.
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3 標準ランダムウォークのmixing

time

標準ランダムウォークは wuv = 1の場合であ
り，コンダクタンスに関して以下の下界が導か
れる．

補題 3.1
∑

u∈S πu � 1/2となる任意の S ⊆ V

のコンダクタンスについて以下が成り立つ．

ΦS � Ω
(

1
m

)
.

証明 式 4へ wu = du � 1, w = 2mを代入する
と，

∑
u∈S πu � 1/2となる任意の S ⊆ V につ

いて，

ΦS � 1
m

が得られる． �

この結果と，補題 3.1および定理 2.1を組み合わ
せると，標準ランダムウォークの mixing time
に関してO(n4(log n+log ε−1))という上界を得
ることができる．しかし，グラフの構造によっ
てはより小さい上界をもつ場合がある．そこで，
今度は canonical pathの手法を用いてより詳細
な解析を行う．

補題 3.2 Γを最短路の集合とすると，以下が成
り立つ．

ρ(Γ) = O

(
δΓM

n2

m

)
.

証明 Γとして最短路の集合を考えると，

ρ(Γ) = max
e=(u,v)

1
2m

∑
e∈γ′

uv∈ΓM

k∑
i=1

di

l∑
j=k+1

dj ,

� 9δΓM
n2

2m
.

を得る． �

この補題と定理 2.4から，標準ランダムウォー
クにおけるmixing timeについて次の上界を得
ることができる．

定理 3.3 Γを最短路の集合とし，lΓを最大の長
さとする．任意のグラフにおける誤差 εに対す
るmixing timeについて以下が成り立つ．

τ(ε) = O

(
δΓM

lΓn2

m
(log n + log ε−1)

)
.

この上界はグラフの構造によってかなり差が出
るが，m = Ω(n2)で δΓM

lΓが log nの多項式で
抑えられるグラフでは rapidly mixingとなる．
また，定理 3.2と定理 3.3の小さい方を上界とす
れば，一般のグラフに対する上界が次にように
改善される．

系 1 n頂点からなる任意のグラフ上における標
準ランダムウォークのmixing timeについて，

τ(ε) = O(n
10
3 (log n + log ε−1))

が成り立つ．

4 β-ランダムウォークの mixing

time

β = 1
2 とする．wuv = 1/

√
dudv とすると，

β = 1
2 の β-ランダムウォークと等価となる．ま

た，重みの総和wについて次の補題が成り立つ．

補題 4.1 (u, v) ∈ Eについて，wuv = 1/
√

dudv

とすると，以下が成り立つ．

w =
∑
u∈V

∑
v∈N(u)

wuv � n.

証明 相加相乗平均の関係から以下の式を得る．

w =
∑
u∈V

∑
v∈N(u)

1√
dudv

,

� 1
2

∑
u∈V

∑
v∈N(u)

(
1
du

+
1
dv

)
,

= n.

�

4



補題 4.2 n頂点からなる任意のグラフにおける
β-ランダムウォークのコンダクタンスについて
以下が成り立つ．

Φ = Ω
(

1
n2

)
.

証明 wuv = 1/
√

dudv を式 (4)に代入すると，

Φ � 2
nw

.

補題 4.1より，Φ = Ω
(

1
n2

)
が得られる． �

この補題と，定理 2.1 および定理 2.2 から β-
ランダムウォークの mixing time についても
O

(
n4(log n + log ε−1)

)
という上界を得る．一

方，canonical pathの集合 Γの混雑度に関して
解析を行うと，次の補題を導くことができる．

補題 4.3 任意の Γについて，以下が成り立つ．

ρ(Γ) = O
(
δΓM

n2
)
.

この補題と定理 2.4から，β-ランダムウォーク
におけるmixing timeについて次の上界を得る
ことができる．

定理 4.4 任意のグラフにおける β-ランダムウ
ォークの誤差 εに対するmixing time τ(ε)につ
いて，

τ(ε) = O(δΓM
lΓn2(log n + log ε−1))

が成り立つ．

δΓM
lΓn2はグラフの構造によって n2から n4と

なる．一般のグラフに対する上界は標準ランダ
ムウォークと同じだが，今回の結果からだけで
はあまりよい上界は得られない．実際は完全グ
ラフのように β-ランダムウォークでも rapidly
mixingになる場合が存在する．

5 メトポリスウォークの mixing

time

定常分布をすべて等しくした場合を考える．定
義から，任意の辺 e = (u, v)について，

πupuv = πvpvu = max
(

πu

du
,
πv

dv

)
が成り立つ．式 (1)に代入するとΦ = Ω

(
1
n2

)
が

導かれるので，こちらもmixing timeに関して
O

(
n4(log n + ε−1)

)
という上界を得ることがで

きる．また，最短路集合 Γの混雑度について次
の補題が成り立つ．

補題 5.1 最短路の集合 Γの混雑度 ρ(Γ)につい
て，ρ(Γ) � δΓM

l2Γ である．

証明 式 (2)へ代入すると，

ρ(Γ) = max
e=(u,v)

n max {du, dv}
∑

e∈γuv

1
n2

,

� δΓM
l2Γ.

�

この補題と定理 2.4から，メトロポリスウォー
クのmixing timeについて次の上界を得ること
ができる．

定理 5.2 任意のグラフにおけるメトロポリスウ
ォークの誤差 εに対するmixing time τ(ε)につ
いて，

τ(ε) = O(δΓM
l3Γ(log n + log ε−1))

が成り立つ．

δΓM
l3Γ が log nの多項式で抑えらるグラフでは

rapidly mixingの条件を満たす．

6 まとめ �今後の課題
本研究の目的は，ランダムウォークにおける

局所情報の利用とmixing timeとの関係を明ら
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かにすることであり，その第一歩として 3つの
ランダムウォークに関する解析を行った．
すべてのランダムウォークについて，コンダク

タンスを用いた解析により任意のグラフに対す
るmixing timeの上界がO(n4(log n + log ε−1))
という結果を得た．また，標準ランダムウォーク
及びメトロポリスウォークについては canonical
pathを用いた解析により，rapidly mixingとな
るための十分条件が得られた．実際，完全グラ
フにおいては rapidly mixingになっている．一
方，β-ランダムウォークでは今回得た結果から
だけでは rapidly mixing の条件を満たすグラフ
の性質を導くことはできない．より詳細な解析
は今後の課題である．
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頻出項目検出階層型ストリームアルゴリズム

溝口隆 ∗ 小野廣隆 ∗∗ 山下雅史 ∗∗

( 九州大学大学院 システム情報科学府*　システム情報科学研究院**)

1 はじめに
入力を蓄積せずに逐次的に時系列データを処理するアル

ゴリズムをストリームアルゴリズムと呼ぶ. ストリームア
ルゴリズムは通信ログデータの解析など, 莫大かつ逐次的
に得られる時系列データに頻出する項目を検出するためな
どに用いられる.
本研究では複数の情報源からデータが階層状に伝播する

ような通信ネットワーク上でのストリームアルゴリズムに
ついて考察を行う. ネットワークは各葉の深さが全て等し
い木状になっている. データは情報源から最下位層のノー
ド (葉)に対して与えられるものとし, データは上位層に対
しての一方向のみに送られる. ただし, 各上位層の 1つの
ノードが単位時間当たり受け取ることができるデータの量
は最下位層のあるノードが単位時間当たり受け取ることが
できるデータの量と等しいものとする. この制約のため,上
位層のノードは必ずしも全情報源からのデータ (データ全
体)における頻出する項目を検出できるとは限らない. 本
研究の目的は, このような制限下でも最上位層のノードが
できるだけデータ全体の頻出項目を検知できるようなスト
リームアルゴリズムを設計することにある. 本稿ではこれ
を階層型ストリームアルゴリズムと呼ぶ.
本研究では特に 2 階層のネットワーク上での階層型ス

トリームアルゴリズムについて考察を行う. 2階層ネット
ワークは 1つの親ノードと複数の子ノードにより表わされ
る. 今回, 親ノード数 1, 子ノード数 2, 各ノードのメモリ
をM として, 情報源から得られたデータの中で頻出する
項目を近似的に検出する 2階層型ストリームアルゴリズ
ムを設計し, 実験を行った.
2 準備
以下, 本稿で扱う記号用語を挙げる. 子ノード v1, v2, 入

力アルファベット Σ,項目 a ∈ Σ,項目の種類数A = |Σ|,子
ノード vが受け取るデータ列 xi, 子ノードが受け取るデー
タ列の大きさ Σ

N
2 , データ列全体 xall = ΣN , データ列全体

の大きさ N , メモリ B = 1
θ lg N , しきい値 θ(0 < θ < 1),

データ列 x中の項目 aの数 fx(a), データ列 xにおける頻
出項目 fx(a) = {a ∈ Σ : fx(a) > θ |x|}. まず, 以下の定理
が成立する.

定理 1. あるデータ列中の頻出項目は高々 1
θ 個である.

定理 2. 2階層型ストリームアルゴリズムにおいて, あ
る項目 aがデータ列全体 xall において頻出項目ならば少
なくとも 1つの子ノードのデータ列 xi においても aは頻
出項目である.

3 提案手法と計算実験
定理 1 より, 親ノードが漏れなく頻出項目を検出する

ためには少なくとも 1
θ 個の項目を捉えている必要がある.

よって, 各ノードのメモリをM = 1
θ lg N として考える.

3.1 提案手法
今回, 2種類の手法を用いて実験を行った. 各子ノードの

データ列 xi 中のデータを親ノードがランダムに受け取り

ストリームアルゴリズム [1]を実行する手法をサンプリン
グ法と呼ぶ. サンプリング法を用いることでほぼ正確な頻
出項目を得ることができるがデータ列の項目の並びによっ
てまれに頻出項目を検出できないことがある. このような
問題を解決するために定理 2の子ノードの受け取るデータ
列における頻出項目の中にデータ列全体における頻出項目
が必ず現れることを利用して, 以下のような手法を提案す
る. 各子ノードに対して, ストリームアルゴリズム [1]を用
いて頻出項目を逐次的に検出し, それらの項目に対して重
みを持たせ確率的に親ノードへデータを送る. この手法を
重み付バッグ法と呼ぶ.
3.2 計算実験
パラメータは以下のように設定した. N = 100000, A =

1000, B = 500 lg 10, 子ノード数 2, 実行回数 100. 今回, 上
記のパラメータを固定し, 頻出項目の個数を変化させるこ
とで 2つの手法の検出精度の比較を行った.
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図 1: サンプリング法の結果が最悪になるような場合
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図 2: データ列中の項目の並びがランダムな場合

4 まとめ
本稿では, 2階層のネットワーク上での頻出項目を検出

するための 2 つの階層型ストリームアルゴリズムを提案
した. 計算実験の結果, サンプリング法は最悪の場合以外
はほぼ正確に頻出項目を検知することができた. しかし,
最悪の場合まったく頻出項目を検知できなかった. 重み付
バッグ法は全体的にサンプリング法と比べ頻出項目の検出
精度は落ちるものの極端に検出漏れをすることがなかった.
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A Biased k-Random Walk to Find Useful Files
in Unstructured Peer-to-Peer Networks

Hiroo Kitamura Satoshi Fujita
Hiroshima University, Japan∗

Abstract

In this paper, we consider a problem of finding “use-
ful” files matching a given query in unstructured P2Ps.
The proposed scheme is a variant of k-random walk,
which combines a synchronization mechanism proposed
by Lv et al. with a mechanism to evaluate the useful-
ness of discovered files. In addition, we apply a variant
of popularity-biased k-random walk to accelerate the file
search in normal k-random walk under uniform distribu-
tion. The goodness of the scheme is evaluated by simula-
tion. The result of simulations indicates that the proposed
biased k-random walk scheme certainly finds useful files
in short time, without significantly increasing the number
of message transmissions.
Keywords: Unstructured P2P, k-random walk, useful-
ness of file, file search.

1 Introduction

Recently, unstructured Peer-to-Peer (P2P) systems have
attracted considerable attentions as a way of sharing in-
formation among several computers (i.e., peers) in dis-
tributed networks. In contrast to structured P2Ps [2, 10,
11, 13, 14, 15], which have a systematic way of forward-
ing a given query to a peer holding an index to a target
file, a key issue in designing unstructured P2Ps is how to
quickly identify the location of a target file with as small
number of message transmissions as possible.

Most of conventional file search schemes for unstruc-
tured P2Ps are based on the notion of uncontrolled

∗Department of Information Engineering, Hiroshima University,
Kagamiyama 1-4-1, Higashi-Hiroshima, Japan

query propagation such as flooding and random walk.
A flooding-based scheme could find a number of files
matching a given query in a relatively short time, although
it needs a large number of message transmissions com-
pared with a simple random walk. The number of mes-
sage transmissions of both schemes could be reduced by
appropriately setting TTL (Time-To-Live) to each query,
while it restricts the location of peers from which the re-
quester can receive the search result to a small portion of
the network centered at the requesting peer.

In general, a user of a P2P file sharing service is in-
terested in finding a “useful” file matching a given query.
There may exist several ways of defining usefulness of
files in real applications, such as the generation time (e.g.,
a newer file is better), existence of certification, reputa-
tion on the contents, and reputation on the contents holder
(e.g., a user does not want to download a file from suspi-
cious users). Let us consider a search of files (e.g., free-
software) in a P2P file sharing service; i.e., consider a
collection of files each of which is attached a set of tags
representing attributes of the file. A query given by a
user designates a tag attached to the target file (e.g., au-
dio and video or utility), and given such query, we can
imaginarily consider a set of files matching the query as
a candidate for the search result. The problem we want
to consider in this paper is stated as the problem of se-
lecting files with high usefulness from such candidates
(e.g., matching files recommended by many users), with
as small number of message transmissions as possible.

In this paper, we propose a scheme to solve such file
search problem. The proposed scheme is based on a par-
allelized version of random walk, which is known as k-
random walk in the literature [9]. Note that, although a
simple extension of a flooding-based scheme could find
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several useful files in a small region of the network cen-
tered at the requesting peer, it is difficult to select an ap-
propriate value of TTL without enough knowledge about
the target domain. On the other hand, although a naive ex-
tension of random walk could also find useful files by con-
tinuing a file search until it finds a matching result with
high usefulness, such scheme takes a long time since it is
essentially sequential.

The key idea of our proposed scheme is to use a variant
of k-random walk as the basic scheme, and to combine
it with a synchronization mechanism proposed by Lv et
al. [9], and a mechanism to evaluate the usefulness of
discovered files. In addition, we apply a popularity-biased
k-random walk [16] to our scheme in order to accelerate
the speed of a file search process compared with normal
k-random walk under uniform distribution.

The performance of our scheme is evaluated by simu-
lation. The result of simulations indicates that the pro-
posed scheme certainly finds useful files in short time,
without significantly increasing the number of message
transmissions. More concretely, the usefulness of discov-
ered files is much higher than files discovered by conven-
tional schemes, which could not be attained by the pre-
vious scheme even by increasing the number of walkers
and/or TTL of the transmitted query.

The remainder of this paper is organized as follows.
Section 2 overviews related work. Section 3 describes our
proposed scheme, and the result of simulations is summa-
rized in Section 4. Finally, Section 5 concludes the paper
with future problems.

2 Related Work

2.1 Basic Schemes
Conventional file search schemes for unstructured P2Ps
can be classified into two categories; i.e., flooding-based
schemes [3, 12] and random walk [1, 7]. Let s be the orig-
inator of query q (q is referred to as a “walker” in random
walk). A flooding of q to peers in a network proceeds as
follows:

FLOODING BASED SCHEME
Initialization: At first, peer s initializes TTL of the

query to an appropriate positive constant, and transmits it
to all neighbors of s.

Matching: Upon receiving query q from a neighbor v,
a peer u checks if it owns a file matching the query. If it
owns, u sends a reply message to s and stops the propa-
gation of the query. Otherwise, it executes the following
forwarding step.

Forwarding: If the TTL of q is zero, peer u simply
discards the received query. Otherwise, u forwards q to
all neighbors except for v after decrementing its TTL by
one.

It is well known that the performance of flooding-based
schemes depends on the initial value of TTL; i.e., a large
TTL attains a high hit rate while it significantly increases
the network traffic, where a hit rate is the percentage of tri-
als which find a file matching the given query. In general,
we have to use relatively large TTL to keep a sufficiently
high hit rate (e.g., 90%), which indicates that the traffic of
flooding-based schemes is usually high.

On the other hand, a random walk circulates a “walker”
in the network until it finds a matching file or it reaches
a predetermined TTL. Concrete procedure is described as
follows:

RANDOM WALK
Initialization: At first, peer s initializes TTL of the

walker to an appropriate positive constant, and transmits
it to a random neighbor of s.

Matching: Upon receiving query q from a neighbor v,
peer u checks if it owns a file matching it. If it owns, u
sends a reply message to s and stops the propagation of
the query. Otherwise, it executes the following forward-
ing step.

Forwarding: If the TTL of q is zero, peer u discards
the received query, and if it is positive, u forwards q to one
of randomly selected neighbors except for v after decre-
menting its TTL by one.

2.2 k-Random Walk
In general, the hit rate of random walk is not as high as the
hit rate of flooding-based schemes, while it significantly
decreases the number of message transmissions compared
with flooding-based schemes. Such drawback of random
walk can be overcome by increasing the number of walk-
ers from one to k. Such scheme is referred to as k-random
walk in the literature. In the k-random walk proposed in
[9], k walkers are independently circulated among peers,
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and in order to reduce the number of message transmis-
sions, those walkers are controlled via a synchronization
mechanism called checking.

More concretely, checking is a task of asking the origi-
nator of a random walk whether or not a target file match-
ing the query has been found. If such file has been found,
walkers immediately terminate their search process even
if there remains TTL. Each walker periodically executes
such checking. Let c denote the cycle of checking. The
effect of checking to reduce the number of redundant mes-
sage transmissions increases as decreasing c, while it also
increases the cost for the checking.

A file search based on k-random walk with checking
proceeds as follows:

k-RANDOM WALK
Initialization: At first, peer s initializes TTL of each

walker to an appropriate positive constant, and for each
walker q, s transmits it to a random neighbor of s.

Matching: Upon receiving walker q from a neighbor
v, peer u checks if it owns a file matching it. If it owns,
u stops the circulation after sending a reply message to s,
and otherwise, it executes the following forwarding step.

Forwarding: If the TTL of q is zero, peer u simply
discards the received query, and if it is positive, s executes
the following operation:

1. If the TTL of q is a multiple of c, u sends an in-
quiry message to s asking whether a target file for
the query has been found. If it has been found, s
stops the search process of u by sending a termina-
tion message. Otherwise, it asks u to continue the
search process.

2. If it is not terminated by s, u forwards q to a random
neighbor of u after decrementing the TTL by one.

It is shown that the number of peers visited by k walk-
ers within t steps is almost equal to the number of peers
visited by one walker within kt steps [9]. It implies that
the search time of a k-random walk linearly decreases as
increasing the number of walkers provided that the spatial
distribution of target files is uniform; i.e., by appropri-
ately tuning parameter k, we could obtain a scheme which
finds a target file in short time, while keeping the number
of message transmissions relatively small. Unfortunately
however, such naive extension of random walk can not

be directly applied to the problem of finding useful files,
since it immediately stops k walkers after finding the first
matching file regardless of the usefulness of the discov-
ered file. Such a behavior of the scheme looses a chance
of finding highly useful files, since the probability of find-
ing the most useful file as the first matching one is not very
high, in general.

2.3 Popularity-Biased Random Walk

Recently, Zhong and Shen proposed a variant of k-
random walk, in which the probability of selecting the
next peer is biased according to the popularity of files and
the hit rate [5, 16]. Let di denote the number of neighbors
of peer i, and pi be the number of hits at peer i divided
by the number of visits to peer i (i.e., pi denotes a kind
of success rate). Then, the probability that i selects its
neighbor j as its next peer, denoted by Pi,j , is determined
as follows:

Pi,j =
{

1/2di if
√

pi/di ≤
√

pj/dj , and
(1/2dj)

√
pj/pi otherwise.

Note that since
√

pi/di >
√

pj/dj implies
√

pj/pi <
dj/di, we have Pi,j ≤ 1/2di for any i; i.e.,

∑
j Pi,j ≤

di × (1/2di) = 1/2 [4]. This implies that peer i selects
itself as the next peer (i.e., self-loop) with probability at
least 1/2, and such probability increases if it has many
neighbors whose success rate1 is lower than that of peer
i. The remaining part of the scheme is similar to [9], i.e.,
the number of walkers is fixed to k and the circulation of
walkers is synchronized by checking.

3 Proposed Method

3.1 Usefulness of Files

In this paper, we assume that the usefulness of a file is
represented by a vector in a coordinate space, where each
axis in the coordinate space corresponds to a metric rep-
resenting the usability, reliability, and the availability of
the file. More concretely, in this paper, we will consider
the following five metrics:

1More precisely, it is success rate normalized by a square of its de-
gree.
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• Generation time of a file, e.g., a newer file is more
useful if they are given the same set of tags.

• File size, i.e., a file is not useful if the size of the file
is too large (e.g., exceeding 1GB) or too small (e.g.,
empty).

• Existence of authorized certification, where certifi-
cation is graded by the time stamp; e.g., a file with
old certification is less useful than a file with new
certification.

• Reputation on the contents [6, 8], which will reflect
the popularity of the file.

• Reputation on the contents holder, which is neces-
sary to avoid download from suspicious users.

In order to compare the usefulness of two files, we in-
troduce the following five classes of evaluation functions;
i.e., 1) projection (i.e., ignore other metrics except for spe-
cific one), 2) count (i.e., the number of metrics whose
value exceeds a predetermined threshold), 3) vector (i.e.,
element-wise comparison of vectors), 4) lexicographical
order, and 5) weighted sum.

3.2 Basic Procedure
In this subsection, we propose a procedure to find a useful
file matching the given query by circulating k walkers.
Concrete procedure is described as follows:

PROPOSED SCHEME
Initialization: At first, peer s initializes TTL of

each walker to an appropriate positive constant, and for
each walker, s transmits it to a neighbor which is se-
lected according to a predetermined probability as in the
popularity-biased random walk (details on the transition
probability will be described in the next subsection).

Matching: Upon receiving query q from a neighbor,
peer u checks if it owns a matching file which is more
useful than the most useful file discovered so far (such
information is acquired via checking). If it owns such
file, u sends a reply message to s with the usefulness of
the discovered file (the circulation process does not stop
at this time unlike k-RANDOM WALK).

Forwarding: If the TTL of q is zero, peer u discards
the received query, and if it is positive, s executes the fol-
lowing operation:

(a) Round 1.

(b) Round 2.

(c) Round 3.

Figure 1: Running example of the proposed scheme.
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1. If the TTL of q is a multiple of c, u sends an inquiry
message to s to acquire the usefulness of the most
useful file discovered so far. If a file with sufficiently
high usefulness has been found, s stops the walker
by sending a termination message to u. Otherwise, it
returns the usefulness of the (currently) most useful
one to u.

2. If it is not terminated by s, u forwards the walker
to a neighbor after decrementing the TTL by one,
where the next peer is selected according to a prede-
termined probability.

Example: Figure 1 illustrates a running example of the
proposed scheme, where each circle represents a peer and
a gray circle represents the originator of a k-random walk.
The number of walkers is fixed to three, and the checking
cycle is set to one (i.e., each walker communicates with
the originator for every round to report the current status
to the originator). The usefulness of files is represented
by a vector of size two such as (4, 3) and (1, 2), where we
assume that a larger value indicates a higher usefulness.
Now, let us consider a case in which the search process
terminates when it finds a file of usefulness of (4, 4) or
more. In this example, a walker finds a file of usefulness
(4, 5) in the third round. Such information is collected
to the originator immediately after the round (since we
are assuming that the checking cycle is one), and after
receiving it, the originator sends a termination message to
all walkers to stop the search process.

3.3 Transition Probability
As the transition probability of walkers, we propose the
following three schemes. In the following, we use sym-
bol P k

i,j to denote the probability that peer i selects its
neighbor j as its next peer in the search of useful files
concerned with the kth metric of the usefulness.

• The first one is a simple extension of Zhong and
Shen’s popularity-biased k-random walk (we call it
Simple hereafter). Let pk

i denote the number of hits
at peer i concerned with the kth metric (i.e., the num-
ber of visits of the peer which find a matching file at
the peer such that the usefulness of the file concerned
with the kth metric exceeds a predetermined thresh-
old) divided by the number of visits to peer i (note

that pi ≤
∑

k pk
i ). Then, probability P k

i,j is deter-
mined as follows:

P k
i,j =

 1/2di if
√

pk
i /di ≤

√
pk

j /dj

(1/2dj)
√

pk
j /pk

i otherwise.

where di denotes the degree of peer i.

• The second idea is to limit the number of repetitive
selection of a self-loop by at most two; i.e., in the
first two steps, it follows the probability used in Sim-
ple, but if it selects itself as the next peer in both of
the first two steps, in the third step, it conducts a (bi-
ased) coin toss until one of its neighbors is selected
as the next peer. In the following, we refer to the
resultant scheme Limit.

• The third idea is to replace the denominator of the
probability pk

i by the number of intentional visits to
peer i. Note that it would exclude the effect of ran-
dom visits from the evaluation of the hit rate. In the
following, we refer to the resultant scheme Inten-
tion.

Finally, if a user is interested in two metrics k1 and k2,
it simply takes an average of the probabilities concerned
with those metrics in selecting the next peer in the biased
random walk, i.e., the probability of selecting j as the next
peer of i is determined as

Pi,j =
P k1

i,j + P k2
i,j

2
,

which is truncated in scheme Limit and the denominator
of the hitting rate is refined in scheme Intention.

4 Evaluation
In this section, we evaluate the performance of the pro-
posed scheme by simulation.

4.1 Simulation Model
In the following, we consider an unstructured P2P consist-
ing of 1000 peers, in which edges are placed randomly in
such a way that an average degree of each peer is 10. In
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(c) Total number of transmitted messages. (d) Number of rounds.

Figure 2: Result for single metric.

each run of the simulation, we randomly select an orig-
inator, and the originator issues a query requesting for a
target file according to the Zipf’s law; i.e., the probability
of selecting the ith popular file is proportional to (1/i)α,
where α is a real called Zipf’s parameter2. In the follow-
ing, without loss of generality, we assume that a file with
smaller sequence number has a higher popularity. TTL of
a random walk will be varied from 8 to 28, and the cycle
for checking is fixed to five (in the following figures, we

2The result of experiments conducted by Sripanidkulchai indicates
that the value of α should be selected from 0.6 to 1.2, and Zhong and
Shen [16] indicates that the effect of popularity-biased random walk be-
comes significant for large α. Hence in the following, we fix α to 1.2.

fix the TTL to 14). The number of walkers is varied from
k = 1 to 10.

We prepare 5000 files, each of which is assigned a se-
quence number from 1 to 5000, and is associated with
two kinds of usefulness A and B. The grade of each met-
ric ranges from 1 (least useful) to 5 (most useful), and we
assume that grade 4 is the threshold to terminate a search
process. In the following, we often represent the useful-
ness of a file as a vector of length two; i.e., (x, y) means
that the usefulness of the file concerned with metrics A
and B is x and y, respectively.

The performance of each scheme is evaluated in terms
of the following three metrics (each value described below

6
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Figure 3: Result for weak correlation.

is an average over 10000 runs):

• The usefulness of most useful files discovered by a
search process.

• The number of messages which are transmitted dur-
ing a search process.

• The number of rounds required for finding a target
file of sufficiently high usefulness.

4.2 Single Metric of Usefulness
At first, we evaluate the performance of the proposed
scheme for a single metric A. Usefulness of files is deter-

mined as follows: 1) 10% of given 1000 peers hold files
matching the given query, 2) 15% of them holds matching
files with high usefulness of 4 or more, and 3) the remain-
ing peers hold matching files with usefulness of 3 or less.

Figure 2 illustrates the result for TTL=14. The useful-
ness of discovered files is certainly improved by spending
more time and more message transmissions similar to the
previous scheme. Among three proposed schemes, the
impact of Limit to the usefulness of the discovered files is
more significant than the other two schemes; i.e., the use-
fulness of discovered files increases by 17%, while the
number of transmitted messages increases by 59% and
the number of rounds increases by 41% compared with

7
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Figure 4: Result for strong correlation.

the previous scheme. On the other hand, the difference
between Simple and Intention is not large, and in both
schemes, the usefulness of files increases by 8%, while
the number of transmitted messages increases by 30% and
the number of rounds increases by 26% compared with
the previous one.

4.3 Correlated Usefulness

Next we evaluate the performance of the schemes for two
metrics A and B, by focusing on the strength of corre-
lation between them. We separately consider two cases,
i.e., the case of weak correlation and the case of strong

correlation.
The setting for a weak correlation is determined as fol-

lows: 1) the grade of two metrics given to each file can
differ by at most two, 2) 10% of given peers hold files
matching the given query, 3) 15% of them holds match-
ing files with high usefulness of 4 or more, and 4) the re-
maining peers hold matching files with usefulness of 3 or
less. The coefficient of the resultant correlation between
two metrics is 0.43.

Result of simulation is summarized in Figure 3, where
we fix TTL of the schemes to 14, as before. The figure in-
dicates that the impact of the proposed scheme is slightly
enhanced by considering a weak correlation of two met-

8



rics. In Limit, the usefulness of files increases by 20%,
while the number of transmitted messages increases by
54% and the number of rounds increases by 41% com-
pared with the previous scheme. In Simple and Intention,
the usefulness of files increases by 8%, while the number
of transmitted messages increases by 28% and the number
of rounds increases by 26% compared with the previous
one.

Such effect of enhancement is increased by increasing
the strength of correlation, as shown in the Figure 4. The
setting for a strong correlation is determined as follows:
1) the grade of two metrics given to each file can differ
by at most one, 2) 10% of given peers hold files match-
ing the given query, 3) 15% of them holds matching files
with high usefulness of 4 or more, and 4) the remaining
peers hold matching files with usefulness of 3 or less. As
a result, the coefficient of correlation between two metrics
becomes 0.77.

As shown in the figure, such a strong correlation gains
the effect of improving the performance of the proposed
scheme. In Limit, the usefulness of files increases by 22%,
while the number of transmitted messages increases by
48% and the number of rounds increases by 37% com-
pared with the previous scheme. In Simple and Intention,
the usefulness of files increases by 10%, while the number
of transmitted messages increases by 24% and the number
of rounds increases by 22% compared with the previous
one.

5 Concluding Remarks
This paper proposed a distributed scheme to find useful
files in unstructured P2Ps. The proposed scheme is a vari-
ant of k-random walk with cyclic synchronization, and it
applies a popularity-biased k-random walk to accelerate
the search process.

Our future work is as follows: 1) We should reduce the
cost of the proposed scheme (i.e., the number of messages
and the number of rounds) since it is greater than Zhong
and Shen’s original scheme which does not consider the
usefulness of discovered files; 2) We should combine the
proposed scheme with an appropriate reputation system
since a part of usefulness should be imported from such
reputation systems; 3) We need to examine the effect of
network topology to the performance; and 4) We have to

conduct extensive simulations including cases with sev-
eral metrics combined with different evaluation functions.
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不完全情報渋滞ゲームと
近似ナッシュダイナミクス
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(九州大学大学院 *システム情報科学府 **システム情報科学研究院)

1 はじめに

Chienと Sinclairは, 非協力対称渋滞ゲームにおける分
散的なローカルダイナミクスによって, プレイヤー数 n, プ
レイヤーの遷移への動機を制限する係数α, 辺の遅延関数
の増加を制限する係数εの多項式回数以下の遷移ステップ
数で近似的ナッシュ均衡状態を実現できることを示した
[1]. 本論文は, その結果を拡張し, 分散的なコスト計算に
おいて個々のプレイヤーが他のプレイヤーの戦略について
ある種の不完全な情報しか持たない場合に, 同様の遷移回
数によって必ず遷移が収束するための十分条件について考
察する.
2 渋滞ゲーム

2.1 渋滞ゲームとナッシュダイナミクス

プレイヤーの有限集合を P = {1, . . . , n}, P によって共
有されている資源の集合を E = {e1, . . . , em}とする. プ
レイヤーの戦略は Eのある部分集合であり,各プレイヤー
iが取る戦略 si の組 s = (s1, . . . , sn)を状態という. 状態
sにおいて資源 e ∈ E を利用する戦略を取るプレイヤー
の人数を fs(e) = |{i : e ∈ si, 1 ≤ i ≤ n}| とする. 資
源 eの利用コスト de は eを利用するプレイヤーの人数を
引数とする,非負の非単調関数である. したがって, 状態
sにおけるプレイヤー iの戦略 si にかかるコスト ci(s)は
ci(s) =

∑
e∈si de(fs(e)) である. このようにして定まる

ゲームを渋滞ゲームと呼ぶ. プレイヤー i が取り得る戦
略の集合 Si ⊂ 2E は必ずしも同一ではない. Si がすべ
て同一ならばゲームは対称であるという. 状態の集合を
S = Πn

i=1Si で表す.
状態を s = (s1, s2, · · · , sn) とする. s におけるプレイ

ヤー i の戦略 si を r ∈ Si に置き換えて作られる状態を
s(i, r)と表す. 任意のプレイヤー iと戦略 r ∈ Siに対して
ci(s) ≤ ci(s(i, r))が成立するとき, 状態 sは純粋ナッシュ
均衡であるという. sが純粋ナッシュ均衡であるならば,各
プレイヤーは（その他のプレイヤーが戦略を変更しない限
り）戦略を変更することでコストを減少させることはでき
ないという意味で均衡している. 渋滞ゲームには純粋ナッ
シュ均衡が存在することが知られている.
任意の状態 sを考える. あるプレイヤー iが戦略 si を

r に変更することでコスト ci を減少できるならば戦略を
変更することで生ずる状態遷移→∈ S2 を考える. すなわ
ち, s → s′ であるのは,ある i ∈ P と r ∈ Si が存在して,
s′ = s(i, r)かつ ci(s) > ci(s′)が成立するとき,かつそのと
きに限る. →をナッシュ遷移,状態の遷移 s0 → s1 → · · ·
をナッシュダイナミクスと呼ぶ. 任意のナッシュダイナミ
クス s0 → s1 → · · · は有限である,すなわち,ある純粋ナッ
シュ均衡 sk に到達することが知られているが,一方,純粋
ナッシュ均衡を求める問題は,渋滞ゲームが対称,すなわち
Si = Sj(1 ≤ i < j ≤ n)の場合でも PLS-完全であること
が知られている.
2.2 ε-ナッシュ均衡と ε-ナッシュダイナミクス

純粋ナッシュ均衡を求める問題の困難さを緩和するた
めに以下の近似ナッシュ均衡を考える. ある定数を ε >

0 とする. 任意のプレイヤー i と戦略 r ∈ Si に対して
(1− ε)ci(s) ≤ ci(s(i, r))が成立するとき, 状態 sは ε-ナッ
シュ均衡であるという.
状態 s ∈ S, プレイヤー i ∈ P , 戦略 r ∈ Si に対して

s′ = s(i, r)であるとき, 改善比を ρs(i, r) = ci(s)−ci(s′)
ci(s)

と
定義する. あるプレイヤー iが戦略 si を r に変更するこ
とで改善比 ρs(i, r) > εを達成できるときのみ状態遷移を
許すナッシュダイナミクスを ε-ナッシュダイナミクスと呼
ぶ. すなわち, s→ε s

′であるのは,ある i ∈ P と r ∈ Siが
存在して, s′ = s(i, r)かつ ρs(i, r) > εが成立するとき,か
つそのときに限る.
資源コスト関数を deとする. ある定数 α ≥ 1が存在し,

すべての t ≥ 1 に対して de(t + 1) ≤ αde(t) が満たされ
るとき, de は α-跳躍であるという. 渋滞ゲームが対称的
で, すべての資源コストがある αに対して α-跳躍であるな
らば,任意の ε-ナッシュダイナミクスは有限であり, ε-ナッ
シュ均衡に到達するばかりでなく, ε-ナッシュ均衡に到達
するまでの遷移回数は dnαε−1 log(nC)eで上から抑えられ
ることが知られている [1]. ここで, C はあるプレイヤーの
コストの上限である.
3 不完全情報渋滞ゲームと近似ナッシュダイナミクス

3.1 不完全情報渋滞ゲーム

あるプレイヤー jが別のあるプレイヤー iの戦略を知る
ことができないような状況を考える. プレイヤー iの戦略
をプレイヤー jが知ることができるとき, 有向辺 (i, j)を定
義することによって構成される有向グラフ G = (P,A)を
可視グラフと呼ぶ. プレイヤー jが戦略を知ることができ
るプレイヤーの集合をN−[j] = {i : (i, j) ∈ A} ∪ {j}とす
る. 通常の渋滞ゲームでは N−[j] = P が任意の j ∈ P に
対して成立していた. 不完全情報渋滞ゲームでは, プレイ
ヤー j にとって, si は i ∈ N−[j]であるときに限り既知で
ある. そこで, i 6∈ N−[j]であるようなすべてのプレイヤー
iについて si を ∗に置き換えて sからできるベクトルを
vj(s)と書く. ここで, ∗は対応する状態が未知であること
を示す記号である. 任意の i ∈ P に対して S∗i = Si ∪ {∗},
S∗ = Πn

i=1S
∗
i とする. 関数 φi : S∗ → S を (プレイヤー i

の)仮説関数と呼ぶ. 仮説関数は s∗の ∗である要素のそれ
ぞれに対してある戦略を代入したベクトルを返す関数であ
り, vi(s)を元に何らかの仮説,すなわち ∗を含まないある状
態 s′ ∈ Sを想定するために用いる. 具体的には,仮説関数 φ

に引数 s∗ ∈ S∗を与えたとき, si = sj = · · · = sm = ∗であ
るプレイヤー i, j, · · · ,mの戦略が s′i, s

′
j , · · · , s′m ∈ Siに置

き換えられた状態 φ(s∗)を得たとする.このとき, φ(s∗)を
φによる仮説と定義し, φ(s∗) = s∗(i, s′i; j, s

′
j ; · · · ;m, s′m)

と表記する. また, ∗を含む状態 s∗から任意の仮説関数に
よって作られ得る仮説の集合を∆(s∗)と定義する.
まず,簡単のため,ゲームは対称で,全プレイヤーは同一
の仮説関数を用いるものとする.
3.2 不完全情報渋滞ゲームの近似ナッシュダイナミクス

可視グラフGに加えて, 各プレイヤー iに対する仮説関
数 φ = (φ1, φ2, · · · , φn)も与えられているとする. このと



き,プレイヤー iの sに関する既知の情報 vi(s)から仮説関
数 φiを用いて復元した状態 t = φi(vi(s))が正しいと仮定
したときに, プレイヤー iの戦略を rに変更したときの改
善比は ρt(i, r)である.
ある定数を ε > 0とする. あるプレイヤー iが戦略 siを

r に変更することで改善比 ρt(i, r) > εを達成できるとき
のみ状態遷移を許す ε-ナッシュダイナミクスを不完全情報
下での ε-ナッシュダイナミクスと呼ぶ.
以降の議論を具体的にするために, 特に断りがない限

り, 遷移は argmaxi maxr∈Si ρt(i, r) を満たすプレイヤー
が argmaxr∈Siρt(i, r)を満たす戦略に遷移することによっ
てなされるものとする.
我々の目的は, 任意の ε-ナッシュダイナミクスが有限,す

なわち ε-ナッシュ均衡に到達するための十分条件を検討す
ることである.
4 悲観的な仮説関数
悲観的な仮説関数によって想定された状態とは,プレイ

ヤーによって実現され得る最大の改善比が,最小となる状
態であるとする.具体的には,状態 s∗ におけるプレイヤー
iに対する悲観的な状態を次式で定義する.

φp,i(s∗) = argmint∈∆(s∗) max
r∈Si

ρt(i, r)

4.1 多項式時間で収束できる不完全情報ゲームにおける
ε-ナッシュダイナミクス

定理 1. α-跳躍の条件を満たす同一の遅延関数 d を持
つ辺 e1, e2 が存在し, プレイヤーの取り得る戦略が Si =
{{e1}, {e2}}であり,可視グラフGの補グラフが長さ nの
サイクルとなっている不完全情報 n人対称渋滞ゲームにお
いて,プレイヤーが悲観的な仮説関数によって状態を推定
する場合, ε-ナッシュダイナミクスは任意の初期状態から,
dnαε−1 log(nC)eステップ以下で収束する. ただし, C は
全てのプレイヤーのコストの上界である.

これを示すために,次の補題を用いる.

補題 2. α-跳躍の条件を満たす同一の遅延関数 d を持
つ辺 e1, e2 が存在し, プレイヤーの取り得る戦略が Si =
{{e1}, {e2}}であり,可視グラフGの補グラフが長さ nの
サイクルとなっている不完全情報 n人対称渋滞ゲームで,
プレイヤーが悲観的な仮説関数によって状態を推定するも
のとする.このとき, ε-ナッシュダイナミクスによってプレ
イヤー iによる遷移が生じたならば,任意のプレイヤー j

について, cj(s) ≤ αci(s)が成立する.

補題 2の証明. ε-ナッシュダイナミクスにより,プレイヤー
iによる遷移が生じたならば,任意のプレイヤー j のコス
トの改善比は多くともプレイヤー iのコストの改善比と等
しくなる. これは, 可視グラフ G の補グラフが長さ n の
サイクルとなっているので,いかなる場合においても少な
くとも 1人は,実際のコストの改善比と,悲観的な仮説関
数に基づいて想定したコストの改善比が共に最大となるプ
レイヤーが存在し,それらのプレイヤーが ε-ナッシュダイ
ナミクスによって遷移するプレイヤーの候補となるので,
遷移したプレイヤー iのコストの改善比は他のプレイヤー
のそれと等しいかあるいは大きくなるためである. また,
仮にプレイヤー iとは異なるプレイヤー j が,状態 s′に遷
移した後のプレイヤー iの戦略と同じ戦略を取ることによ
り,状態が sから s′′ に遷移していたと仮定する. このと
き,遷移後のプレイヤー iの戦略に含まれる辺について,プ
レイヤー i およびプレイヤー j が遷移後に負うコストを

比較することにより, cj(s′′) ≤ αci(s′)が得られる. 以上
より, cj(s)−αci(s′)

cj(s)
≤ ci(s)−ci(s′)

ci(s)
が成立する. したがって,

cj(s) ≤ αci(s)が成立する.

定理 1の証明. 補題 2より,あるプレイヤー iによる遷移
が生じたなら, プレイヤー i のコストは他のプレイヤー
のコストより 1

α 倍以上大きいといえる. ところで, 渋滞
ゲームは正確なポテンシャル関数を持つ. ポテンシャル
関数を γ(s) =

∑
e∈E

∑fs(e)
t=1 de(t) と定義すると, 任意の

状態 s において, γ(s) ≤ ∑
j cj(s) が成立しているので,

ci(s) ≥ 1
αnγ(s)が成り立つ. プレイヤー iが戦略を変更し,

状態が sから s′に変更されたとき,ポテンシャル関数の減
少量は γ(s)− γ(s′) = ci(s)− ci(s′) > εci(s) ≥ ε

αnγ(s)と
なる. これより,遷移が生じるたびに, ポテンシャルには元
の γの ε

αn 倍以上の減少が生じることになる. ここで, γは
非負の整数値を取るので, γmaxをポテンシャルの初期値と
すれば,可能な遷移回数は多くとも dnαε−1 log(γmax)e以
下となる. さらに, γmax ≤ nC が成立しているので,定理
1は成立する.

5 まとめ
個々のプレイヤーが対象渋滞ゲームの状態について不完

全な情報しか持たない場合においても,各プレイヤーが悲
観的な仮説関数を用いてゲームの状態を推定することに
よって,ある種のゲームの近似的ナッシュダイナミクスは
常に多項式時間で収束するということを示した. より一般
的な場合における近似ナッシュダイナミクスの収束性や,
不完全情報ゲームにおいて近似ナッシュダイナミクスが収
束するための必要条件ならびに十分条件を明らかにするこ
とは,今後の課題である.
参考文献
[1] S. Chien and A. Sinclair: “Convergence to approx-

imate Nash equilibria in congestion games”, Pro-
ceedings of the eighteenth annual ACM-SIAM sym-
posium on Discrete algorithms, pp. 169-178, 2007.
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1. ま え が き

Publish/Subscribe(Pub/Sub) システム [5] では複数の送信
者 (Publisher) から送信されるメッセージを受信することを希
望する受信者 (Subscriber)に配送するシステムである. 本研究
では Pub/subシステムの一種である Topic-based Pub/Subシ
ステムを扱う. Topic-based Pub/Subシステムでは,トピック
と呼ばれる固有の識別子をもつチャンネルを通して,ユーザは
メッセージの送受信をする. 受信者は利用するトピックを選択
することができ, 選択されたトピックを通して送信されるメッ
セージが配送される. Pub/Subシステムはインターネットアプ
リケーションで広く利用されている. 例えば,株式市場監視エン
ジン [7], RSSフィード [4],オンラインゲームなどで利用されて
いる.

既存研究として分散型の Topic-based Pub/Subシステムの
通信をサポートするオーバーレイネットワークの設計問題の
研究 [2], [3]がある. 送信されるメッセージのオーバヘッドや接
続のコストをできる限り小さくするオーバーレイネットワー
クの構成方法について研究され, [2]では最適化問題 Minimum

Topic-Connected Overlay(Min-TCO) 問題が提案されている.

Min-TCO問題は,完全グラフ Gと各ノードが利用するトピッ
ク集合の割り当てが与えら,各トピックで,同じトピックを利用
するノードだけで誘導される部分グラフが多くとも 1 つの連
結成分である辺数最小の Gの部分グラフを求める問題である.

Min-TCO問題は NP完全であることが示されている. 多項式
時間近似アルゴリズムが存在し, この多項式時間アルゴリズム
の近似率は大変タイトであることが示されている.

Min-TCO問題では完全グラフを扱っている. そこで本研究
では一般グラフの場合について考え一般グラフ Min-TCO 問
題を提案した. 一般グラフの場合は, 同じトピックを利用する
ノードだけで必ずしも 1 つの連結成分を構成できるとは限ら
ない. そこで構成されるオーバーレイネットワークの条件を同
じトピックを利用する任意の 2 つのノードは連結であるオー
バーレイネットワークに変更した. 一般グラフ Min-TCO 問
題はトピックが 1種類であるとき,シュタイナー木問題である.

よってトピックが 2 種類以上であるときシュタイナー木問題
の一般化である. また, 一般グラフ Min-TCO 問題は最小サブ
モジュラー集合被服 (SSC)問題 [1] に帰着することで, 近似率
O(log|V ||T |)(V, T はそれぞれノード集合とトピック集合)の多
項式時間アルゴリズムが存在することを証明した [6]. さらに,

一般グラフMin-TCO問題はシュタイナー木問題の一般化であ
るが, シュタイナー木問題のアルゴリズムを単純には利用でき
ないことを考察した.

2. 最小トピック連結オーバーレイ (Min-TCO)
問題

2. 1 定 義
この章では TCO問題を紹介する. ノード集合 V とトピック

集合 T が与えられたとき、V × T を入力とするブール関数の
興味関数 Intが定義される. Int(v, t) = trueのとき,ノード v

がトピック tに興味を持つ. また逆も成り立つ.

ノード集合 V のオーバーレイネットワークはW = V ,E⊂
=V ×

V であるグラフ (W, E)である. V のオーバーレイネットワーク

G, V × T を入力とする興味関数 Int, トピック tが与えられた
とき、ノード集合 {v ∈ V |Int(v, t)}によって誘導される Gの
部分グラフをトピック連結成分 (topic-connected components)

と言う. 各トピック tで,Gのトピック連結成分が最大で 1つで
あるとき, Gをトピック連結 (topic-connected)と言う.

[Min-TCO問題]

［入力 1］ ノード集合 V の完全グラフG,トピック集合 T ,V ×T

を入力とする興味関数 Int

［出力 1］ トピック連結を満たす辺数最小の Gの部分グラフ
［定理 1］ Min-TCO 問 題 に は 近 似 率 O(

∑
v∈V

{t ∈
T |Int(v, t)})の多項式時間アルゴリズムが存在する.

3. 一般グラフMin-TCO問題

Min-TCO問題では完全グラフを扱っている. そこで本研究
では一般グラフの場合を考え, 新たな問題を提案する. 提案す
る問題では一般グラフを扱うのでオーバーレイネットワークが
トピック連結を満たすことができるとは限らない. そこで,構成
されるオーバーレイネットワークの制限を変更した.

[一般グラフMin-TCO問題]

［入力 2］ ノード集合 V の一般グラフG,トピック集合 T ,V ×T

を入力とする興味関数 Int

［出力 2］ 各トピック t ∈ T でノード集合 {v ∈ V |Int(v, t)}の
任意の 2つのノードが連結である辺数最小の Gの部分グラフ
|T | = 1 のとき, 一般グラフ Min-TCO 問題はシュタイナー

木問題とみなすことができる. よって |T | >= 2のとき,一般グラ
フMin-TCO問題はシュタイナー木問題を一般的にした問題で
ある.

証明に利用する最小サブモジュラー集合被覆 (SSC)問題を導
入する.

［定義 1］ f は有限集合N のすべての部分集合上で定義される
実数値関数とする. このとき,S⊂=T⊂

=N ならば f(S) <= f(T )で
あるとき,f は非減少であると言う. S, T⊂

=N で f(S) + f(T ) >=
f(S ∩ T ) + f(S ∪ T )であるとき, f はサブモジュラーであると
言う.

[SSC問題]

［入力 3］ 有限集合 N ,要素 j ∈ N の非負コスト cj , 非減少サ
ブモジュラー関数 f : 2N → Z+

［出力 3］ min{
∑

j∈S
cj : f(S) = f(T )}

H(i) を i 番目の調和数とするとき,SSC 問題には近似率
H(maxj∈Nf(j)) のアルゴリズムが存在することが示されて
いる [1].

［定理 2］ 一般グラフMin-TCO問題には近似率O(log|V ||T |)
の多項式時間アルゴリズムが存在する.

［証明 ］ 一般グラフMin-TCO問題を SSC問題に帰着するこ
とで証明する. 一般グラフMin-TCO問題で与えられた一般グ
ラフ Gの辺集合を N としたとき, 辺集合 S⊂=N で構成される
オーバーレイネットワークをG′ = (V, S)とし, G′に含まれる 2

点が連結であるかどうかを表すグラフ C(S)を以下のように定
義する. Gにおいてトピック tでノード集合 {v ∈ V |Int(v, t)}
のノード uとノード v が連結であるときかつそのときに限り,

グラフ C(S)でノード uとノード vは辺を持つ. トピック tで,

ノード集合 {v ∈ V |Int(v, t)}から誘導される C(S)の部分グラ
フの連結成分数を gt(S)として，N の部分集合上の関数 f(S)
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を f(S) =
∑

t∈T
(gt(N) − gt(S))と定義する.

［補題 1］ f(S) =
∑

t∈T
(gt(N) − gt(S))は非減少モジュラー

関数である.

［証明 ］ 辺の追加によって, 各トピック t で, ノード集合
{v ∈ V |Int(v, t)}から誘導される C(S)の部分グラフの連結成
分数が増加することはないので f は明らかに非減少関数である.

次に f(S∪{e})+f(S∪{e′}) >= f(S)+f(S∪{e, e′})を示して
f がモジュラー関数であることを示す. (集合 A,B,C が互いに
disjointであるとき, f(A∪B)+f(A∪C) >= f(A∪B∪C)+f(A)

は f(A ∪ {b}) + f(A ∪ {c}) >= f(A ∪ {b, c}) + f(A) から再帰
的に求めることができる.)

ここで, 辺 e の追加によって各トピック tで減少する連結成
分数の総和を x, 辺 e′ の追加によって各トピック tで減少する
連結成分数の総和を y とする.

各トピック t,C(S)で,1つの辺の追加によって減少する連結
成分数は最大でも 1である. グラフG′で辺の追加によってノー
ド u ∈ V とノード v ∈ V が接続されたとする. このとき,uと
v は G′ の 1つの連結成分を構成するノードであるか, 2つの異
なる連結成分を構成するノードであるかのいずれかである. 前
者の場合,各トピック t,C(S)で,uと vは連結であるので連結ト
ピック数の総和は減少しない. 後者の場合,各トピック t,C(S)

で,2つの異なる連結成分のノードが接続するので連結性分数が
最大で 1減る. したがって,各トピック t,C(S)で,1つの辺の追
加によって減少する連結成分数は最大でも 1である.

辺 e, e′ の追加によって各トピック tで減少する連結成分数の
総和は最大でも x + y である. これは,各トピック t,C(S)で,1

つの辺の追加によって減少する連結性分数が最大でも 1 であ
ることから明らかである. したがって f(S) + f(S ∪ {e, e′} <=
2{

∑
t∈T

(gt(N) − gt(S))}+(x+y) = f(S∪{e})+f(S∪{e′})
となり f は非減少モジュラー関数である. 2

一般グラフMin-TCO問題でノード集合 V の一般グラフ G,

トピック集合 T , V × T を入力とする興味関数 Int が与えられ
たとき, SSC問題の有限集合 N を Gの辺集合, j ∈ N のコス
トを 1, 非減少サブモジュラー関数を f と帰着する. S⊂=N とす
ると,f(N) = f(S) となるとき, 各トピック t ∈ T でノード集
合 {v ∈ V |Int(v, t)}の任意の 2つのノードは連結である. SSC

問題の S のコストは, オーバーレイネットワークの辺数となる.

また,maxe∈Ef(e) <= |V ||T |である.

以上より一般グラフ TCOには近似率O(log|V ||T |)の多項式
時間アルゴリズムが存在する. 2

3. 1 考 察
一般グラフMin-TCO問題はシュタイナー木問題を一般化し

た問題であるので,シュタイナー木を構成するアルゴリズムを
利用しようと考えるのは自然な流れである. そこで 2つのゴリ
リズムについて考察する. どちらのアルゴリズムも一見うまく
いくように思えるが常に最適解を導くことはできない.

1つ目は,与えられたノードにたいして最小木を生成してオー
バーレイネットワークを構成するアルゴリズムである. 2つ目
は,各トピックで tで,ノード集合 {v ∈ V |Int(v, t)} をターミ
ナルとする最小シュタイナー木を生成してそれらを結合して
オーバレイネットワークを構成するアルゴリズムである.

同じ集合に含まれるノードは他ノードと少なくとも 1つの共
通したトピックに興味を持つように分類する. 2つの集合に分
類されたときを考える. このとき, それぞれの集合でシュタイ
ナー木を生成して 2 つのシュタイナー木を 1 つの辺で接続し
たグラフが生成されたとする. このグラフは木であり,1つ目の
アルゴリズムで生成されるグラフの条件を満たしている. しか
し,2つのシュタイナー木を接続する辺は明らかに無駄であるの
で, このグラフは最適解ではない.

図 1のグラフが与えられている場合を考える. ノード ns, ng

はトピック t1, t2 に, ノード n1, · · · , nx はトピック t1 に, ノー
ド n′

1, · · · , n′
y はトピック t1, t2 以外のそれぞれ異なるトピック

図 1 最適解を導けない例

に興味を興味を持っているとする. また,x > y であるとする.

このとき,2 つ目のアルゴリズムではトピック t1 でノード集合
{ns, n

′
1, · · ·n′

y, ng} から成るオーバーレイネットワークを, ト
ピック t2 でノード集合 {ns, n1, · · ·nx, ng} から成るオーバー
レイネットワークを構成する. これにより,生成されるオーバー
レイネットワークはノード集合 {ns, n1, · · · , nx, ng, n′

1, · · · , n′
y}

から成る. しかし,最適解はノード集合 {ns, n1, · · · , nx, ng}か
ら成るオーバーレイネットワークであり,2つ目のアルゴリズム
で生成されたオーバーレイネットワークは最適解ではない.

4. ま と め

本稿では,Publish/Subscribeシステムの最適なオーバーレイ
ネットワーク構成のための一般グラフMin-TCO問題を提案し
た. 一般 Min-TCO 問題には近似率 log(|V ||T |) の多項式時間
アルゴリズムが存在すること示した. また,一般 Min-TCO 問
題はシュタイナー木問題を一般化した問題であるが, シュタイ
ナー木問題を解くアルゴリズムを単純には利用できないことを
考察した.

今後の課題は,一般Min-TCO問題を解くアルゴリズムの考
案と問題の難しさを明かにすることである.
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並列凸包計算アルゴリズムのマルチコアプロセッサ上での評価

中河 雅弥, 伊藤 靖朗, 中野 浩嗣
(広島大学大学院 工学研究科 情報工学専攻)

1 はじめに

共有メモリ型マルチコアプロセッサは各プロセッサが
それぞれローカルメモリを持つ分散メモリシステムと
違い，各プロセッサコアが１つのメモリを共有してい
るため，並列分散処理の為にネットワークを経由する
データ通信を行う必要がない．そのため，より高速な
並列処理を行うことが可能である．
本稿では幾何学の代表的な問題である凸包計算 [1]の

並列アルゴリズムを共有メモリ型マルチコアプロセッ
サ上で実装し，評価する．凸包とは (x, y) 平面上に与
えられた有限個の点集合に対して，それら全てを含む
最小の凸多角形のことである．凸包の上辺のみを取り
出したものを上部凸包，下辺のみを取り出したものを
下部凸包と呼ぶ (図 1)．
なお本稿中では，n，p はそれぞれ点集合の要素数，
使用するプロセッサコア数を示す．また，ここでは上
部凸包を計算する場合についてのみ述べるが，同様の
方法で下部凸包を求めて組み合わせることで容易に全
体の凸包を構成することができる．

図 1 上部凸包，下部凸包

2 凸包の計算

xの昇順でソートされた点集合 G = {g0, g1, ..., gn}の
上部凸包を求める線形なアルゴリズムについて述べる．
まず，スタック S を用意し，g0，g2 のインデックス

0，1を pushしておく．次に g3 以降の各点を順に見て
いき，スタックの２番目 s2 にあるインデックスが示す
点，スタックトップ s1 にあるインデックスが示す点，
注目している点 gi が時計回りになる場合は iをスタッ
クに push する (図 2)．３点が反時計回りになる場合
は時計回りになるまで S から popする (図 3)．これに
より O(n)時間で凸包を求めることができる．

図 2 時計回りの場合 gi を pushする

図 3 反時計回りの場合 popする

3 共通接線の計算

２つの凸包の両方に接する線分を共通接線と呼ぶ (図
4)．上部凸包 L，Rの共通接線 lr を求めるアルゴリズ
ムを以下に示す．L，Rの点の数はそれぞれ u，v 個と
し，Lが左側，Rは右側の上部凸包とする．ここで，あ
る点が線分 lr より下にあるとは，l から r へ向かって
伸びる直線の右側にその点が位置していることを示す．
(1) Lの中間点 (u/2番目の点)を l の初期値として

選択する．
(2) lr が lから Rへの接線となるような接点 r を以

下のように二分探索によって求める．
(2-a) R の中間点 (v/2 番目の点) を r の初期値とし

て選択する．
(2-b) r の隣接点を調べ，右隣の点が lr より下にな

ければ求める接点は右側にあるので r を右へ移
動する．同様に，左隣の点が下になければ求め
る接点は左側にあるので r を左へ移動する．移
動方法は二分探索に従う．

(2-c) r の両隣の点が lr より下になるまで (2-b) を
繰り返す．

(3) (2-b) と同様に l の左右どちらかの隣接点が lr
より下になければ二部探索に従って l を移動
する．

(4) l の両隣の点が lr より下になるまで (2)，(3)を
繰り返す．

以上の処理の終了後，l と r の隣接点は lr より下に
あるので，明らかに lrは L，Rの共通接線である．(2)
の計算は二分探索であるため計算時間は O(log v)であ
り，(2) は最悪 O(log u) 回繰り返されるため，全体の
計算時間は O(log u・log v)となる．

図 4 上部凸包 L,Rの共通接線 lr

4 並列凸包アルゴリズム

使用する並列凸包アルゴリズムは分割統治を使用する
もので，３つの Stepで構成されている．
Step 1 ソートされた点集合 G を p 個に分割して部

分集合 Si(0 ≤ i ≤ p− 1)として，対応するプロ
セッサコア Pi に割り当てて並列に上部凸包 Ti
を計算する．

Step 2 並列に Ti の左右それぞれ最も上向きの共通
接線を求める．

Step 3 各 Tiをマージして全体の上部凸包 U とする．

Step 1ではプロセッサ Pi は Si に前節の上部凸包計
算アルゴリズムを実行して Ti を求める．各 Si に含ま



表 1 100,000,000個の点の凸包の計算時間

分布 プロセッサ 計算時間 高速化 上部凸包
コア数 Step 1 [s] Step 2 [s] Step 3 [s] Total [s] 倍率 点数

正方形内 1 4.089559 4.089559 31
2 1.981760 0.000019 0.000005 1.981784 2.064
4 0.956251 0.000048 0.000009 0.956308 4.276
8 0.550238 0.000050 0.000006 0.550294 7.431

円内 1 4.094669 4.094669 789
2 1.989088 0.000030 0.000007 4.094669 2.059
4 0.964389 0.000060 0.000007 1.989125 4.246
8 0.555851 0.000073 0.000007 0.555931 7.345

円周上 1 3.244920 3.244920 49999712
2 1.496761 0.000035 0.153402 1.650198 1.966
4 0.722253 0.000086 0.097231 0.819570 3.959
8 0.597337 0.000137 0.092665 0.690139 4.702

れる点は n/p個あるので，計算時間は O(n/p)である．
Step 2 では Pi は前節の共通接線計算アルゴリズム

を用いて，自身で計算した Ti と，他のプロセッサ Pj

が計算した Tj(0 ≤ j ≤ p− 1, i 6= j)との間の共通接線
を計算する．その中で，Ti から左側，右側に伸びる共
通接線の中でそれぞれ最も上向きなものを選択し，そ
れらの Ti に含まれる側の接点を li，ri とおく (図 5)．
各プロセッサが p − 1 本の共通接線を計算しているの
で，計算時間は p − 1 と共通接線の計算時間に依存す
る．各上部凸包 Ti は，最大で n/p 個の点を持ってい
るので，最悪計算時間は O(p(log(n/p))2)となる．

Step 3では ri が li より右側にあるとき，Ti から li，
ri とそれらの間にある点を選んで一つの配列に格納す
る．この時も各 Piは Tiの点を並列に配列に格納する．
li の左側，ri の右側にある点は共通接線より下にある
ことになるため，U には含まれない．もし，ri が li よ
り左側にあるなら，Ti の点は全て U には含まれない．
この Step の後，配列には点集合全体の上部凸包 U が
入っている．各 Ti は，最大で n/p 個の点を持ってい
るので，最悪計算時間は O(n/p)となる．
３つの Step の計算時間を合計すると，O(n/p) +

O(p(log(n/p))2)+O(n/p) = O((n/p)+p(log(n/p))2)
となる．

図 5 共通接線によって各 Ti をマージ

5 実験結果

実験ではクアッドコアプロセッサ Intel Xeon X5355
を２台搭載したコンピュータを使用した．つまり，合
計８個のプロセッサコアを使用することができる．プ
ログラムは C言語で作成し，Linux CentOS 5.1のOS
上で gcc 4.1.2を用いてコンパイルを行った．また，共
有メモリ型マルチプロセッサ環境における並列処理の
ために OpenMP[2] を使用した．この環境では複数の
プロセッサがメモリ空間を共有しており，並列処理の

際に各ローカルメモリ全てにデータをコピーする必要
がないため，メモリ容量や通信時間を節約することが
できる．そのため，今回の凸包計算のような大容量の
データを扱う場合に適している．

n = 100, 000, 000として，正方形内部，円内部，円
周上の３通りの分布の点集合を用いた．それぞれの点
の座標は各分布内でランダムに選んだ．正方形内部，
円内部，円周上の順に凸包の点の数が多くなり，円周
上では全ての点が凸包の点となる．使用するプロセッ
サコア数 pが１,２,４,８の場合でそれぞれ実験した．
計算時間は表 1 のようになった．コア数１の場合，

Step 1のみで凸包が計算できるので Step 2,3は行われ
ないため空欄になっている．
正方形，及び円形の分布についてはコア数８で約 7.4
倍と，ほぼプロセッサコア数に比例して高速化してい
る．コア数２，４のときには高速化が約 2.4倍，4.2倍
となり，スーパーリニアスピードアップが発生してい
る．これは使用するコア数が増加したことで利用でき
るキャッシュメモリの領域が増加し，キャッシュ効率
が良くなったことが原因だと考えられる．また，凸包
の点の数が少ないため，Step 2,3の計算時間は非常に
小さくなっている．そのため，合計計算時間は Step 1
の計算時間とほぼ等しい．
円周上の分布を見ると，正方形，円形の場合と比べ

てコア数１，２，４では計算時間は短く，コア数８で
は長くなっており，並列化による高速化が小さい．コ
ア数が少ないとき計算時間が短いのは，円周上の点は
全てが凸包の点として選ばれるので，Step 1でスタッ
クから popされることがないためだと考えられる．ま
た，凸包の点が多いことにより，Step 2,3の計算時間
が正方形，円形の場合より大きくなっている．その結
果，コア数８のときの合計計算時間は正方形，円形の
場合よりもわずかに長くなっている．今回使用した環
境ではコア数８が最大であるが，コア数が９以上にな
れば差はさらに大きくなっていくと考えられる．
本稿では並列凸包アルゴリズムの共有メモリ型マル

チコアプロセッサ上での実装結果について述べた．今
後はスーパーリニアスピードアップの原因についての
仮説をキャッシュに関する実験を行って検証していく
予定である．
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Parallel Sampling Sorting on the Multicore Processors
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1 Introduction

Sorting, a process of arranging elements of a list in
a certain order, is one of the most important tasks
in computer science. We can find its applications in
many fields, such as database operations, image pro-
cessing, statistical methodology and so on. Hence
many sequential sorting algorithms have been stud-
ied in the past. Several parallel sorting algorithms
such as parallel merge sort [2], bitonic sort [3] and
parallel radix sort [4] have been devised. In this pa-
per, we present a new sampling based parallel sort-
ing algorithm for the multicore processors. The al-
gorithm is based on a parallel k-merge algorithm on
the PRAMs [1].

The idea behind our parallel sorting algorithm is
simple. Samples are selected from an input sequence,
and the range of the input sequence is determined by
sorting samples. Threshold values are chosen from
the sorted samples and threshold values are used
to divide the input sequence into several buckets.
We will obtain a sorted sequence by sorting each
bucket. So, in order to achieve good loading bal-
ance for each bucket, we need to choose appropriate
threshold values to divide the input sequence into
equal-sized buckets.

2 Partition Keys using Samples

In this section, we will show that how to choose ap-
propriate threshold values from the sorted samples.

Let A = 〈a0, a1, ..., an−1〉 be a sequence of keys
stored in a memory to be sorted. We partition A into
p blocks Bi (0 ≤ i ≤ p−1) of the same size such that
Bi = 〈ai· np , ai· np +1, ..., a(i+1)· np −1〉. Suppose that
each block Bi (0 ≤ i ≤ p−1) is sorted independently,
and Bi = 〈bi,0, bi,1, ..., bi, np −1〉 denotes the sorted se-
quence thus obtained. For the arbitrary integer k >
0, we further partition each sorted block Bi (0 ≤ i ≤
p− 1) into pk sub-blocks Bi,0, Bi,1, ..., Bi,pk−1 such
that Bi,j = 〈bi,j · n

p2k
, bi,j · n

p2k
+1, ..., bi,( j+1)· n

p2k
−1〉.

Clearly, each Bi,j has n
p2k keys. Let Ci de-

notes the sequence of keys obtained by pick-
ing the minimum key from each of the sub
blocks Bi,0, Bi,1, ..., Bi,pk−1 . In other words,
Ci = 〈bi,0· n

p2k
, bi,1· n

p2k
, ..., bi,(pk−1)· n

p2k
〉. Let C

denotes the combined sequence of C0, C1, ..., Cp−1.
Since each Ci has pk, C has p2k keys. Let
〈c0, c1, ..., cp2k−1〉 denote the sorted sequence of C.
In other words, c0 < c1 < ... < cp2k−1 holds.
We pick every pk keys from sorted C. Let D =
〈d0, d1, ..., dp−1〉 be the sequence thus obtained. In
other words, di = ci·pk (0 ≤ i ≤ p−1) holds. We use
keys in D as threshold values to partition elements
in A. Let Ai (0 ≤ i ≤ p − 1) denotes a set of val-
ues such that Ai = {x ∈ A|di ≤ x < di+1}, where
dp = +∞. By sorting keys in each Ai independently,
we can obtain the sorted sequence of A.

Now we can prove that the number of keys in
Ai are well balanced as follows. Let Di = {x ∈
C|di ≤ x ≤ di+1}={ci·pk, ci·pk+1, ..., c(i+1)·pk−1} .
Clearly, each Di has pk keys. Further, let Di,j =
Bi ∩Dj and Ai,j = Bi ∩Aj . In general, we have

| Ai,j | ≤ (| Di,j | +1)
n

p2k
− 1 (1)

Thus, we can compute the upper bound of the num-
ber of keys in Aj as follows:

| Aj | =
p−1∑

i=0

| Ai,j |

≤
p−1∑

i=0

((| Di,j | +1)
n

p2k
− 1)

= (pk + p)
n

p2k
− p

=
n

p
+

n

pk
− p (2)

Thus, we have the following important lemma.

Lemma 1 Each Aj (0 ≤ i ≤ p − 1) has no more
than n

p + n
pk − p keys.

Note that, if A is equally partitioned into p groups,
each of them has n

p keys. It follows that, Aj may
have at most n

pk −p additional keys, and the number
of additional keys decreases as k increases.

3 Parallel Sampling Sorting

We assume that input n keys are stored in array A.
The outline of our sorting algorithm for p processors
is as follows:
Step 1 Partition A into p groups and let each pro-

cessor sorts each corresponding group. Each
processor selects pk (k is an arbitrary integer)
samples from corresponding group.

Step 2 Select p threshold values d0, d1, ..., dp−1

from sorted samples. Partition A into p new
groups A0, A1, ..., Ap−1 using threshold values
such that Ai = {x ∈ A|di ≤ x < di+1}, where
dp = +∞.

Step 3 Sort keys in each group Ai using one pro-
cessor per group independently.

Let P (i)(0 ≤ i ≤ p− 1) denote a processor i. We
assume that the parallel sorting algorithm stores the
sorted n keys in array R. The details of the parallel
algorithm are spelled out as follows:

Step 1.1 Partition A into p groups B0, B1, ..., Bp−1

and sort each group Bi (0 ≤ i ≤ p − 1) using
P (i). This can be done in expected O(np lognp )
time using the quick sort.



n p Step 1 [s] Step 2 [s] Step 3 [s] Total time [s] Speed-up
10,000,000 1 – – – 2.229482 1.0

2 1.07845 0.000026 0.074748 1.153226 1.93
4 0.51858 0.000046 0.052057 0.570686 3.90
8 0.28592 0.000122 0.038356 0.324406 6.87

100,000,000 1 – – – 25.56230 1.0
2 12.3892 0.000059 0.750054 13.13940 1.94
4 6.12791 0.000151 0.528196 6.656263 3.84
8 3.43506 0.000513 0.357294 3.792863 6.73

Table 1: Performance of parallel sorting random 32-bit unsigned integers

Step 1.2 We use an array of size p2k to store C.
Each P (i) picks every n

p2k keys in Bi and copy
them to the array for C in obvious way. It takes
O(pk) time.

Step 2.1 Sort keys in C using parallel sampling
sorting algorithm recursively. Since keys in
each C0, C1, ..., Cp−1 are sorted , so we just
select p local samples from each Ci and sort
this p2 samples using P (0). After that, we
recursively execute the parallel sampling sort-
ing algorithm from Step 2.2 . This will takes
O(plogpk + pklogp+ p2logp) time.

Step 2.2 Processor P (0) picks every pk keys in C as
threshold values d0, d1, ..., dp−1. It takes O(p)
time.

Step 2.3 Let si,j (0 ≤ i, j ≤ p − 1) be the mini-
mum index of a key in Bi satisfying bi,si,j ≥ dj .
Clearly, Ai,j = {bi,si,j ,bi,si,j+1,...,bi,si,j+1−1,}
holds, where si,p = n

p . Each P (i) (0 ≤ i ≤ p−1)
computes the values of si,0, si,1, ..., si,p−1 using
the obvious binary search. It can be done in
O(plognp ) time.

Step 2.4 Clearly, Ai,j has si,j+1 − si,j keys. Each
P (j) (0 ≤ j ≤ p− 1) computes |A0,j |+ |A1,j |+
... + |Ap−1,j |, which is equal to |Aj |. After
that, P (0) computes the prefix sums αj =
|A0|+ |A1|+ ...+ |Aj | for each j (0 ≤ j ≤ p−1).
This can be done in O(p) time.

Step 3 Let Rj be a subset of array R such that
Rj consists of |Aj | elements from αj − th el-
ements of R. Each P (j) (0 ≤ j ≤ p − 1) sort
sub-array Rj independently. Note that, Rj con-
sists of A0,j , A1,j , ..., Ap−1,j . Also, each Ai,j is
sorted. Hence, the sorting of Rj can be done
by merging A0,j , A1,j , ..., Ap−1,j . According to
Lemma 1, each Rj (0 ≤ i ≤ p− 1) has no more
than n

p + n
pk − p keys. So, this step can be done

in expected O(nlogp
p + nlogp

pk ) time.

From the algorithm, we have:

Theorem 2 Sorting of n keys can be done in
O(np lognp + plogpk + pklogp + nlogp

p + p2logp +
plognp ) time using p processors.

Note that, if p � n and k � n , then the com-
puting time is O(nlogp

p ). Since the sequential sort-
ing takes O(nlogn) time, our algorithm achieves the
speed up of factor p using p processors. Therefore,
our parallel sorting algorithm is optimal.

4 Experimental Results

We have implemented our parallel sorting algorithm
in a Linux server with two Intel quaed-core proces-
sors (i.e. eight processors cores) and evaluate the
performance. The software has implemented in C
language with OpenMP.

Table 1 shows the performance of our implemen-
tation when random 32-bit unsigned integers are
sorted. The performance evaluation has been car-
ried out for k = 100 (when the number of input keys
is 10,000,000) , k = 1000 (when the number of input
keys is 100,000,000) and different values of n and
p (n represents the number of the input data and
p represents the number of using processing cores).
Note that in Step 1, if p = 1, the implementation
performs only sequential quick sorting for the whole
input data.

The experimental results show that our parallel
sorting algorithm is 6.87 times faster than sequential
sorting. Since the speed up factor cannot be more
than 8 if we use 8 cores, our algorithm is close to
optimal.
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Abstract

In this paper, we propose a user management system for net-
worked consumer electronics (nCE). The proposed system ex-
tends Tokunaga’s hybrid P2P system in such a way that the
inquiries concerned with client peers submitted by service-
provider peers are handled by several authentication proxies in-
stead of a centralized management peer, although client peers
still have to register themselves to the centralized server. A
prototype of the proposed system is implemented using JXTA
framework, and is evaluated via experiments. The result of ex-
periments indicates that the proposed system certainly reduces
both the load of the centralized server and the time required for
the authentication process.
Keywords: Networked consumer electronics, user authentica-
tion, P2P, JXTA, multicasting.

1 Introduction

According to the recent advancement of information technolo-
gies, networked consumer electronics (nCE) have attracted
considerable attentions in recent years as convenient tools that
support us to enrich our daily life [1]. In nCE applications,
several consumer devices such as digital audio-visual equip-
ment, air conditioners, and lighting equipment are integrated
with various kind of security equipment such as intercoms and
electronic locks through a communication network, which en-
ables a remote access to foregoing equipment and devices.

Currently, various kinds of communication standards are
used in nCE, including Bluetooth, IEEE 802.11a, HSPA (High
Speed Packet Access), HD-PLC (High Definition Power Line
Communication), and others. Such a diverseness of standards
makes it difficult to directly connect those devices in organiz-
ing an integrated network. Hence, in order to promote the use
of nCE, we need to develop a common framework that enables
anybody to easily construct and maintain an nCE application.
In [2], we proposed a network architecture to support such a
task of system designers in Peer-to-Peer (P2P) environments.
The proposed architecture is based on JXTA framework [3,4,5],
and we implemented a prototype system to demonstrate the ef-
fectiveness of our architecture in actual nCE applications.

A key issue in realizing nCE applications over a P2P net-
work is how to provide such network services to users in a
secure and safe fashion, since the lack of centralized control
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in P2P networks generally increases the risk of vulnerability
against attacks and the problem of free riders. The architecture
proposed in our previous paper is a hybrid P2P, in which an au-
thentication and access control over the network are conducted
in a centralized manner, whereas actual services (i.e., commu-
nication between service-providers and users) are conducted in
a P2P manner. More concretely, it adopts a special peer called
a management peer (MP) to manage information on all peers
in a network to realize an efficient authentication of such peers.
In addition, it prepares a caching mechanism in each peer to
reduce the number of inquiries submitted by those peers to the
MP.

Such a centralized approach certainly overcomes the security
issue in a P2P network, and would work well if the number of
participant peers is relatively small. However, it could not be
scaled since such an authentication process heavily relies on the
MP, although the load of the MP could be (slightly) reduced by
adopting a caching mechanism. For example, in our prototype
system reported in [2], a join of peer to a group of subscribers
of a service (i.e., a peer group), takes 4,894 ms, which is much
longer than the time required for finding a demanded service in
the network.

In this paper, we propose a new authentication scheme to re-
duce the load of the MP. The basic idea of the scheme is to
partition the tasks of the MP into two sub-tasks, i.e., response
to clients and response to service-providers, and distribute the
latter sub-task among several peers called authentication prox-
ies (APs). We implemented the proposed scheme using JXTA
framework, and conducted experiments to evaluate the impact
of the load balancing to the overall performance. The result of
experiments indicates that to adopt the notion of APs certainly
reduces both of the load of the MP and the time required for an
authentication process.

The remainder of this paper is organized as follows: Section
2 describes an overview of JXTA. Section 3 overviews related
work. Section 4 describes the proposed scheme in detail. The
result of experiments is given in Section 5. Finally, Section 6
concludes the paper with future problems.

2 JXTA

JXTA is a platform for P2P computing which provides a com-
mon set of open protocols and its reference implementations
written in various languages. The protocols are realized in such
a way that it is independent of both programming language and
transport protocols, thus it suits the use in nCE applications.



A JXTA network is built on the top of existing network
transport protocols such as TCP/IP, HTTP, Bluetooth, HSPA,
etc., which may cross network boundaries such as firewalls and
NATs. It allows peers to communicate with each other regard-
less of their locations by providing a unique address, called an
ID, for all peers in the network.

A JXTA network consists of several basic components de-
scribed below:

• A peer is any networked device that implements the core
JXTA protocols. Each peer has a unique ID, and executes
its operation in an independent and asynchronous manner.

• Pipes and sockets are communication channels that con-
nect peers directly. They can be used to send any type of
data including text, images, Java Objects, and others, in
either point-to-point or multicast manner. They also sup-
port secure communications over TLS (Transport Layer
Security).

• Advertisements are used to represent JXTA resources such
as peers, pipes, and services. Each peer discovers re-
sources by searching for their advertisements, and may
cache any advertisements in its local storage.

3 Related Work

3.1 Overview

With respect to the security of P2P networks, several peer-
group admission control architectures have been proposed in
the literature [6, 7, 8]. In such architectures, a group of peers
subscribing the same service, called a peer group, is organized.
Each client peer willing to subscribe a service first joins the
corresponding peer group to connect with a service-providing
peer. A service is provided to a client peer if the identity and the
authority of the client peer are confirmed either by using some
kind of threshold cryptosystems [9] or by being confirmed by a
special peer that stores the authority list.

Although such an authentication mechanism is provided in
JXTA, it is based on a simple substitution cipher, which is
highly insecure. Additionally, in the original JXTA, account
information is shared among peers by “handing over” the man-
agement information, which causes a serious vulnerability of
the overall application system.

3.2 Tran System

Tran et al. [10] proposed a hybrid P2P architecture to support
a secure user authority management in JXTA networks. Figure
1 illustrates an overview of their system (in the following, we
call it “Tran system”). In order to overcome the vulnerability
of the original JXTA, Tran system introduces a centralized peer,
called a management peer (MP), which plays various roles such
as user authentication, management of peer information, prohi-
bition of illegal access from the outside, and establishment of
secure connections between participating peers.

Each of the other peers acts as a client peer (CP) or a service-
providing peer (SPP). A CP can find an appropriate SPP that
provides a service demanded by its user (e.g., pictures taken
by a security camera and the control of lighting equipment) by

MP (Manager)

CP (User) SPP (Service-Provider)

Authority
Confirmation

Service
Provided

Registration

Figure 1: Tran system.
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Figure 2: Basic flow in the Tran system.

asking the MP for a list of reliable SPPs. An SPP in the list
provides its service after receiving a request from the CP, with-
out confirming the CP’s authority, since the advertisement of
the service has been transferred only to those CPs certified by
the MP.

More concretely, a service given by an SPP is provided to a
CP in the following steps (see Figure 2 for illustration):

Step 0 (Authority List) The MP statically holds a user author-
ity list, which assigns each SPP to a subset of CPs that are
allowed to receive its service.

Step 1 (Peer Authentication) Each peer (i.e., CPs and SPPs)
requests the MP to authenticate the peer itself, and re-
ceives a certification from the MP when it succeeds. Note
that the security of the overall scheme is enhanced by pro-
viding these certifications to both of CPs and SPPs.

Step 2 (Service Registration) Each certified SPP registers its
services to the MP. Note that in this system, the MP merely
manages the registered service information (including ad-
vertisements and certifications), i.e., the actual services
will be provided by SPPs in a P2P manner.

Step 3 (Service Discovery) A certified CP requests a list of
available services to the MP. After receiving the request,



the MP replies the advertisements of service pipes con-
necting to SPPs that provide the services available to the
CP.

Step 4 (Providing the Service) When one of the available ser-
vices is chosen by a user via a CP, the CP starts commu-
nicating with an SPP through a service pipe that is associ-
ated with one of the received advertisements.

It should be noted that all of the above pipe communications
could be encrypted after acquiring certifications of the commu-
nicating peers.

3.3 Tokunaga System

In Tran system, the assignments of CPs to SPPs are determined
by the MP statically in a centralized manner. In other words, no
SPP can start a new service unless it was registered to the MP
in advance, and no CP can unsubscribe from a service safely
once it received its service advertisement from the MP. How-
ever, in distributed systems such as nCEs, it should be useful
if the memberships could be controlled dynamically by SPPs.
For instance, let us consider a case in which an SPP provides a
Video-on-Demand (VoD) service to a group of admitted audi-
ence peers. With a dynamic membership control, the SPP can
refuse requests from kids after 8 p.m., without shutting down
the service itself (i.e., access from adults are still accepted).
Another example is an exceptional acceptance of remote ac-
cess to the main cock of gas line in case of emergency such as
earthquake or fire, where (possibly any) CPs must be tempo-
rally admitted by SPPs before recovering the gas line.

In order to realize such a dynamic user authority manage-
ment, we proposed the following functions in [2] (we refer to
the resultant system “Tokunaga system” hereafter):

Confirming the Authority User authority is securely man-
aged by the MP in the way similar to the Tran system.
An SPP admits access to its resources by dynamically re-
ferring to the list of communication keys allowed for that
service, which is managed by the MP. A communication
key is used to ensure the identity of a certified CP.

Service List Updates An SPP can launch a new service and
quit it on itself, whereas the information on each service
is registered to the MP. A CP always can find such a new
service by inquiring to the MP.

In addition, in this system, a caching mechanism at the SPP
is introduced, to enable the service provision without repeat-
edly communicating with the MP. However, it should be noted
that in order to keep the security of the scheme sufficiently high,
the cached keys must be re-authenticated for every adequate
time interval.

The overall configuration of the Tokunaga system is illus-
trated in Figure 3. The difference from Tran system is that SPP
confirms the user authority to the MP before providing a ser-
vice.
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Figure 3: Basic flow in the Tokunaga system.
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Figure 4: Proposed system.

4 Proposed Scheme

4.1 Scheme

This section proposes a new authentication scheme for P2P sys-
tems. Figure 4 illustrates an overview of the proposed scheme.
In the proposed system shown in the figure, we introduce a new
kind of peers called authentication proxies (APs) to our previ-
ous system. More concretely, in this system, the authority list
generated by the MP is transferred to APs, which receive and
process inquiries submitted by SPPs as a “proxy.” Note that the
number of APs is not restricted to one, which avoids the sys-
tem to strongly rely on a small number of peers (the details will
be explained later). Also, note that each networked device can
simultaneously play several roles in the proposed system; e.g.,
an AP may reside on a device providing a service as an SPP.

The behavior of each peer in the proposed system is de-
scribed as follows (see Figure 5 for illustration):

Step 1 (Registration) Each CP generates and registers its cer-
tification to the MP. The MP determines the CP’s authority
when it receives a certification. Note that a determination
may come up with a payment for the service, although it
is out of scope of the current paper.

Step 2 (Broadcasting the Authority List) From a collection
of received registration messages, the MP generates an au-
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Figure 5: Basic flow in the proposed system.

thority list consisting of the following two tables, where
each entry in the tables is attached a signature of the MP:

ACL: Service ID, Client ID, and one or more validity pe-
riods

Clients: Client ID and Client Certification

The MP broadcasts the generated list to all APs through a
multicast tree, and whenever the authority list is updated,
MP broadcasts the difference to the APs again (it sends the
whole list if the receiver is a newly joined AP). Addition-
ally, the public key of the MP is also transferred to those
APs and SPPs in a secure way.

Step 3 (Storing the Authority List) After receiving (a part
of) the authority list, each AP certifies its entries using
the public key of the MP, and stores a copy of the received
list to its local table.

Step 4 (Service Discovery) A user finds (an advertisement of)
an SPP providing a desirable service using a function pro-
vided by JXTA. This operation could be realized in a P2P
manner, without explicitly sending an inquiry message to
the MP.

Step 5 (Service Request) After finding a desired service, the
user sends a request for the service to the discovered SPP
p through the CP q corresponding to him/her.

Step 6 (Confirming the Authority) After receiving the re-
quest, p first sends an inquiry about the authority of q to
an AP r, with the service ID of p and the client ID of q.
AP r looks for an entry concerned with q in its local table,
and replies p a list of authorities and the certification of q,
if any. The received list could be certified by p since it is
attached the signature of the MP. Note that although p can
cache the response from r as in our previous scheme, it is
not critical in this scheme since the response time from r is
sufficiently small as will be evaluated in the next section.

Step 7 (Confirming the Identity) SPP p confirms the identity
of the CP q by a challenge-response authentication. After
receiving a challenge from p, q generates a response to
the challenge using its private key, and sends it back to p,
which is then certified by p using the certification of q.

Step 8 (Providing the Service) If the challenge-response au-
thentication succeeds and the response from AP r contains
an entry corresponding to the service, p starts to provide
its service to q. The authority expires according to the va-
lidity listed in the ACL. If SPP p detects such expiration,
p informs the fact to q, in order to start the next authenti-
cation process.

Note that in the above scheme, MP plays the role of a cer-
tificate authority (CA) in addition to the management of the
authority of users, i.e., it maintains the validity of certifications
of the CPs.

4.2 Advantages

The proposed system has the following advantages compared
to our previous system:

1) At the SPP side: It significantly reduces the load of
the MP, since the handling of inquiries received from SPPs is
handed over to the APs, and the transmission of the authority
list to APs could be realized using a multicast tree (i.e., it is not
necessary for the MP to directly communicate with all APs).
This means that it significantly improves the scalability of the
overall system.

2) At the SPP side: It tolerates the faults of APs since in-
quiries submitted by SPPs can be handled by “any” AP, pro-
vided that all APs have the same authority list redundantly.

3) At the CP side: The role of the MP is restricted to the
management of the authority of CPs and the generation of the
authority list. Thus, by broadcasting the public key of the MP
to APs and SPPs beforehand, we can increase the number of
MPs from one to any k. It would significantly improve the
dependability and the scalability of the overall system, as well
as the fault-tolerance.

4.3 Security and Privacy

In this subsection, we explain the reason why the proposed sys-
tem provides as good security and privacy performances as our
previous system does:

1) MP-AP security: The validity of the authority list received
from MP by APs is guaranteed by the signature of MP attached
to the list.

2) AP-SPP security: The validity of reply messages received
from AP by SPP is certified by the signature of MP held by the
SPP.

3) SPP-CP security: Spoofing of a CP to receive a service
from an SPP is prohibited since it conducts a challenge and
response certification for each service with a public key of the
client. Additionally eavesdropping of a service provided by an
SPP can be avoided since the message transmitted by the SPP is
encrypted using a certification of the receiving client acquired
through the AP.

4) Privacy of CPs: The list of services available to a CP is
not disclosed to the other peers, since each CP can use different
client IDs for each service in the authority list; i.e., any peer
cannot identify CPs from client IDs contained in the authority
list. In other words, the proposed user management scheme
could keep the privacy of each user in the system.



Figure 6: A screen shot of the prototype MP.

4.4 Implementation

A prototype of the proposed system is implemented for JXTA
JXSE v2.5 running on Java SE Development Kit (JDK) 6 and
openSUSE 11.0.

A screen shot of the prototype MP is shown in Figure 6. In
this figure, the reader can observe that the authority is added
and modified in the top of the window, and the resultant list is
shown in the bottom of the window.

5 Evaluation

We conducted experiments to evaluate the performance of the
proposed system in two aspects: the loads of peers and the
elapsed time in an authentication process.

5.1 Environment

Parameters are determined as follows: At first, we fix the num-
ber of MPs to one. The MP generates authorities of CPs for
every three seconds, where the validation time of each author-
ity is set to six seconds. The number of APs is ranged from
one to six. Note that the proposed system is equivalent to the
Tokunaga system when the number of AP is one, except that
it connects to the MP instead of the back-end database server.
The number of SPPs is ranged from 5 to 40, and those SPPs are
associated to at most eight PCs evenly so that each PC is associ-
ated with five SPPs. Each SPP connects to an AP, and transmits
a set of 500 inquiries to the AP for every two seconds.

These peers are executed on 15 PCs each with Intel Core2
Duo E6600 2.4 GHz processor and 2 GB RAM equipped,
which are connected over Gigabit Ethernet. In the experiment,
we associate one CP for each SPP; i.e., each PC is associated
with five CPs. In addition, we consider a situation in which only
half of the requesting services are accepted by the MP (i.e., half
of the service requests will be rejected).

5.2 Load of Peers

At first, we evaluate the load of peers in the proposed system.
Figure 7 summarizes the result, where the horizontal axis of

 0

 50

 100

 150

 200

 5  10  15  20  25  30  35  40

A
ve

ra
ge

 C
PU

 U
sa

ge
 [

%
]

Number of SPP/CPs

AP (1 AP)
AP (6 APs)
MP (1 AP)

MP (6 APs)

(a) Impact of the number of SPP/CPs.

 0

 50

 100

 150

 200

 1  2  3  4  5  6

A
ve

ra
ge

 C
PU

 U
sa

ge
 [

%
]

Number of APs

AP (20 SPP/CPs)
AP (40 SPP/CPs)
MP (20 SPP/CPs)
MP (40 SPP/CPs)

(b) Impact of the number of APs.

Figure 7: CPU usage of APs and MP.

Figure 7a is the number of CPs and that of Figure 7b is the
number of APs (in both figures, the vertical axis is the CPU
usage of APs and MP). Note that the CPU usage in the figure
ranges up to 200 % since we used a dual-core CPU in this eval-
uation.

As shown in Figure 7a, although the load of APs increases
as increasing the number of CPs (i.e., the number of inquiries),
it realizes a graceful degradation by adopting multiple APs,
which is apparently due to the effect of load balancing. In ad-
dition, we can also find from the figure that the load of the MP
does not increase even when the number of APs increases. On
the other hand, as shown in Figure 7b, the load of AP grace-
fully decreases when the number of APs increases. Again, this
indicates that the use of APs certainly reduces the load of the
communication to SPPs, and in fact, such collection of APs
works as a kind of caching proxies in the overall system.

5.3 Authentication Processing Time

We next evaluate the time required for processing inquiries.
Figure 8 summarizes the results, where the horizontal axis of
Figure 8a is the number of CPs and that of Figure 8b is the
number of APs (in both figures, the vertical axis is the process-
ing time for 500 inquiries).

As shown in Figure 8a, the processing time of inquiries does
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Figure 8: Processing time of inquiries.

not increase even as increasing the number of CPs if there are
several APs, although it rapidly grows if there is a single AP. In
particular, the processing time exceeds 18 seconds if the num-
ber of CPs is 40 and the number of APs is one (recall that the
CPU usage of the single AP “saturates” when the number of
CPs exceeds twenty). On the other hand, as shown in Figure
8b, the processing time gradually decreases as increasing the
number of APs, which saturates around three APs. A reason
of such relatively rapid saturation is that the size of the net-
work is too small so that three APs are enough to attain the best
performance under the scheme (in fact, the processing time for
500 inquiries is 7,531 ms with 40 CPs under three APs, which
is sufficiently small compared with the conventional model).
An extensive experiment using a larger number of peers with a
larger number of PCs is left as a future work.

6 Concluding Remarks

This paper proposed an improved user management system for
network consumer electronics (nCE). The proposed system ex-
tends Tokunaga’s system in such a way that the authority list is
distributed and processed in the authentication proxies (APs),
which resides between the centralized server and the service-
providing peers. The proposed system was implemented as a

JXTA network, and evaluated via experiments.
A future problem is to improve the efficiency of multicast

among APs, possibly considering the overlap in users’ inter-
ests in provided services. Although the current implementation
could be applied to a network with a relatively small number
of participating peers and a low frequency of updates of the au-
thority list, we will have to reduce the traffic of multicasting
the authority lists if we want to apply the scheme to a large
network. Another interesting problem is how to control the ser-
vice providing in a payment-based authority model; e.g., we
should solve many challenging problems such as how to real-
ize a refund of payment when a requested service could not be
provided to a client, and how to check the correctness of the
declaration given by the users.

References

[1] Chris Loeser, Wolfgang Mueller, Frank Berger, and
Heinz-Josef Eikerling. Peer-to-peer networks for virtual
home environments. Hawaii International Conference on
System Sciences, 9:282c, 2003.

[2] Tatsuya Tokunaga and Satoshi Fujita. Dynamic and se-
cure user management in networked consumer electron-
ics. In Proc. the 2008 International Conference on Par-
allel and Distributed Processing Techniques and Appli-
cations (PDPTA 2008), volume 2, pages 451–457, July
2008. Las Vegas.

[3] JXTA
TM

Community Projects. https://jxta.dev.
java.net/.
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概 要
近年，センサネットワークが，ユビキタス社会を実現

するために必要な技術として注目を集めている．このセ
ンサネットワークにおいて，センサの集合が得た情報を
利用するためには，情報を特定の場所に集約する必要が
生じる．この操作は一般に照会と呼ばれるが，この照会
を行うには，任意のセンサ間が連結である必要がある．
一方，センサネットワークにおける重要なテーマとして，
通信コストの削減が挙げられる．この通信コストの削減
手法の一つとして，要求領域を検知領域で被覆するセン
サの部分集合を求める手法が研究されている．
このような連結かつ要求領域を検知領域で被覆するセ

ンサの集合を，連結センサカバーと呼ぶ．この連結セン
サカバーをセンサネットワークに対して求める手法はい
くつか提案されているが，既存手法では求めた連結セン
サカバーの二連結性を保証しておらず，センサが故障な
どで使用できなくなった場合，照会が実行できなくなる．
そこで，本研究では，二連結性を保証する連結センサ

カバーを求める分散アルゴリズムを提案する．まず最初
に，既存手法の連結性について解説し，次に，二連結性
を保証する分散連結センサカバーアルゴリズムを 2種類
提案する．最後に，既存アルゴリズムと提案アルゴリズ
ムをシミュレーション環境に実装し，その結果を検証す
る．実験結果より，提案アルゴリズムは既存手法と同程
度のセンサ数と少ない通信コストで，二連結性を保証す
る連結センサカバーが得られることを示す．

1 はじめに
センサネットワークとは，小型自律センサにより構成

される無線通信ネットワークである．各センサは，検知
機能と通信機能を併せ持っており，各々のセンサが，自
身の検知範囲内の情報を通信範囲内の他のセンサへメッ
セージ通信することにより，ネットワーク全体で広大な
範囲の情報を得る事ができる．
一般に，センサネットワークを用いて監視を行う場合

は，監視を行いたい領域にセンサを配置し，各センサの
検知領域内の情報を収集し，処理を行う．このとき，あ
る特定の監視を行いたい領域 (要求領域)を各センサの
検知領域で被覆し，さらに要求領域の検知を行うセンサ
は任意のセンサと通信可能 (連結)である必要がある．こ
のように，要求領域をセンサの検知領域で被覆する連結
なセンサネットワークを連結センサカバーとよぶ．
一方，近年の半導体技術や無線通信技術の発展から，

より利用環境に適応するために，センサの小型化が進ん

でおり，それに比例して，内蔵のバッテリーの容量も減
少している．また，センサは充電が困難である環境化で
の使用が一般的であるため，センサネットワーク全体で
の消費電力の削減が必要であり，この消費電力削減の手
段として，通信コストの削減がある．したがって，通信
コストの削減はセンサネットワークにおいて重要なテー
マであり，様々な研究が行われている．
この通信コスト削減方法の 1 つとして，センサの情

報を収集する際に，前述の連結センサカバーに属するセ
ンサのみを使って照会を行うことにより，有効な省電力
化が可能であることがわかっている．この連結センサカ
バーの構築は，大量のセンサを用いれば容易であるが，
電力消費の観点から，連結センサカバーをできるだけ少
数のセンサで構築することが望ましい．しかし，センサ
数最小の連結センサカバーを求めることは，非常に困難
(NP 困難)であることが知られている [1]．
また，この連結センサカバーを求める手法は既に多く

研究されている [1, 2, 4]．例えば，Gupta ら [1]は，連
結センサカバーを求める集中型アルゴリズムを提案し，
さらにこの集中型アルゴリズムを拡張して分散環境へ適
用している．また，森川ら [4]は，Guptaらの分散アル
ゴリズムを拡張し，連結センサカバーの構築を開始する
センサを複数にすることで，構築に要する時間や通信コ
ストが削減されることを示している．しかし，Gupta ら
や森川らのアルゴリズムは，求めたセンサカバーが連結
であることは保証しているが，二連結であることは保証
していない．そのため，故障やバッテリー切れなどによ
り，連結センサバーを構成するあるセンサが使用不可能
な状態に陥った場合，ネットワーク全体の連結性を保証
する事ができない．
一方，白石 [2]は二連結性を保証しつつ連結センサカ

バーを構築するアルゴリズムを提案した．しかし，提案
アルゴリズムは集中型のアルゴリズムであり，個々のセ
ンサの動作を一意に決定してしまい，独立した動作を保
証していない．
そこで本研究では，与えられるセンサ集合と要求領域

に対して，二連結性を保証する分散型連結センサカバー
アルゴリズムを提案する．まず最初に，二連結性を保証
する分散型アルゴリズムを，構築の方向の違いにより 2
種類提案する．一つは，任意のセンサを中心に， 連結
センサカバーに属するセンサ同士による検知領域交点
を被覆しながら，要求領域の端へ向かって連結センサカ
バーを拡張する手法である．もう一つは，要求領域の端
を環状な連結センサカバーで被覆し，要求領域の中心へ
向かって連結センサカバーを拡張する手法である．
次に，既存アルゴリズムと提案アルゴリズムをシミュ

レーション環境に実装し，その結果を検証する．実験結



果より，提案アルゴリズムは既存手法と比べて，同程度
のセンサ数と少ない通信コストで二連結性を保証する連
結センサカバーが得られることを示す．
本論文の構成は以下の通りである．2章でシステムモ

デルの説明と問題定義，及び，既存手法の説明を行う．3
章では提案手法の説明を行い，4章ではシミュレーショ
ンによる評価を行う．最後に 5章でまとめと今後の課題
について言及する．

2 準備

2.1 システムモデル

本研究で対象となるセンサネットワーク G = (V, E)
は，センサ集合 V = {I1, I2, . . . , In}(nはセンサ数)と，
通信可能なセンサ間の通信経路であるリンク集合 E で
定義される．各センサ Ii にはそれぞれ固有の識別番号
IDi が割り振られている．また，各センサ Ii は二次元
平面R上に配置されており，自身の地理的位置を持って
いる．
本研究で用いるセンサモデルを，図 1に示す．各セン

サ Ii は，センサを中心とした半径 t の円形の通信領域
Tiを持ち，その中に存在する他のセンサとのみ無線通信
が可能である．センサ Ii，Ij が互いに通信可能であると
き，G上の Ii，Ij 間に双方向通信リンク eij ∈ E が存在
し，Ii，Ij は隣接するという．本研究では隣接するセン
サ Ii，Ij 間のみでメッセージの送受信が可能であるとす
る．また，ネットワーク中のセンサはすべて起動してお
り，センサ Ii がセンサ Ij に送信したメッセージはセン
サ Ij が必ず受信する．このとき，通信の衝突などによる
メッセージの消失，改変は起こらないとする．なお，セ
ンサ Ii，Ij 間はメッセージ交換によってのみ情報交換を
行う．
センサ Iiの検知領域 Siとは，センサ Iiが平面R上の

センサを中心とした半径 sの円形の監視を行う領域であ
る．また，センサネットワークGにおいて，互いの検知
領域に共通領域が存在する任意のセンサ Ii，Ij の最小セ
ンサを介した最大通信距離をリンク半径 rGとよぶ．この
任意のセンサ Ii，Ij 間の距離は，検知領域が重なり合う
事から 2s以内であり，このとき，センサ Ii とセンサ Ij

を結ぶ直線上に十分なセンサが存在するならば，2s
t + 1

ホップ以内で Ii と Ij 間は通信可能である．よって，リ
ンク半径 rGは，2s

t + 1である．また，センサに対して，
メッセージを送信するために経由した双方向通信リンク
数をホップ数という．

2.2 連結センサカバー問題

連結センサカバー問題とは，センサネットワーク G，
および被覆すべき領域が与えられたとき，可能な限り少
数の連結なセンサを用いて，被覆すべき領域をセンサの
検知領域で被覆する問題である．被覆すべき領域を要求
領域RQと呼び，要求領域RQはセンサネットワークG
が存在する二次元平面 R上の連続する平面領域である．

Si

Ti

Ii

図 1: センサモデル

つまり，要求領域 RQが共通領域を持たない 2つ以上の
平面領域で与えられることはない．
これらを用いて，連結センサカバーを以下に定義する．

定義 1 (連結センサカバー問題) センサネットワーク
G = (V, E)に存在する各センサ Ii の検知領域を Si と
する．センサネットワーク Gに対して要求領域 RQ が
与えられたとき，以下の条件を満たすセンサの部分集合
M={Ii0 , Ii1 , . . . , Iim−1}(M ⊆ V ) を連結センサカバー
とよぶ．

1. RQ ⊆ (Si0 ∪ Si1 · · · ∪ Sim−1)

2. GのM による部分グラフは連結である �

ここで，線分を用いた点被覆問題は NP困難であるこ
とが知られており，この問題からの帰着により連結セン
サカバー問題もまた NP困難として知られている [1]．
本研究では，センサ数 nは連結センサカバーを構築す

るのに十分大きいとする．すなわち，要求領域 RQを被
覆可能な連結センサバーM は必ず存在する．また，各
センサ Ii には要求領域 RQ の情報が与えられていると
し，連結センサカバーM に属するセンサにより被覆す
ることのできる検知領域を S(M)とする．
図 2に連結センサカバーの例を示す．この例では，セ

ンサ集合 {I1, I2, . . . , I9}が連結センサカバーである．セ
ンサ I1, I3, I5, I6, I8, I9 の検知領域で要求領域 RQ を被
覆し，センサ I2, I4, I7によって集合に含まれるセンサ間
の連結性を保っている．

2.3 評価指標

本研究で提案する連結センサカバーアルゴリズムの評
価指標は以下の通りである．

評価指標：

• 連結センサカバーに属するセンサ数
• 連結センサカバー構築に要したステップ数
• 連結センサカバー構築に要した通信コスト
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図 2: 連結センサカバーの例

なお，本研究での 1ステップとは，メッセージを受信し
たすべてのセンサが，そのメッセージに対する処理を終
える単位を指し，ステップ数はアルゴリズム終了時点ま
でに必要なステップ数とする．通信コストとは，センサ
ネットワーク上で行われたメッセージ送信の総和である．

2.4 グラフの二連結性と関節点

アルゴリズムが構築する連結センサカバーを無向グラ
フ G = (V, E)と捉えると，センサを節点 u, v ⊆ V，任
意のセンサ間 u, vのリンクを辺 (u, v)と考えることがで
きる．グラフGから k個の節点を取り除いてGを非連
結にする操作を k-点切断という．Gを k-点切断する kに
対し，最小の kの値を連結度といい，グラフがどの程度
固く結びついているかの尺度になる．また，取り除くこ
とによってグラフが非連結になる節点を関節点という．
最小でも 2点切断を行わなければ，非連結にならないグ
ラフを二連結グラフという．
この二連結性をもつ連結センサカバーを図 3に示す．

本研究では，図 3に示すような，任意のセンサに連結と
なるセンサが存在し，かつそれらの連結度が 2であるよ
うな連結センサカバーを求める．

2.5 Guptaらの連結センサカバーアルゴリ
ズム

本研究では，連結センサカバーアルゴリズムでセンサ
を二連結性を保証しつつセンサを追加する手法を提案す
る．各センサが実行する連結センサカバーアルゴリズム
には，Gupta らの手法を改良したものを用いている．そ
こで本節では，分散環境におけるGupta らのアルゴリ
ズムの概要を説明する．
まず，連結センサカバーを構築し終えるまで，センサ

ネットワークは以下の値を保持する．

図 3: 二連結性を保証する連結センサカバーの例

連結センサカバーの集合 ： k ステップ終了時点で，ア
ルゴリズムにより連結センサカバーに選ばれたセン
サの集合Mk

候補パス ： kステップにおいて，連結センサカバーMk

に含まれる候補となるパス (センサの連なり)P

候補パス集合 ：各ステップにおける候補パスの集合SP

コーディネータ ：ステップ kの時点で最後に連結セン
サカバーMkに加えられたセンサCk．コーディネー
タは，次のステップ k+1で連結センサカバーMk+1

に追加するセンサを探索する

以下では，アルゴリズムの概要を順番に説明する．
Gupta らのアルゴリズムでは，要求領域内の任意の 1
センサから以下に示すアルゴリズムを開始する．まず最
初に，Mkに含まれないセンサからMkに含むことのでき
るセンサと，定数個のセンサを介して通信が可能な周辺
センサを選出する．どの周辺センサを加えるかは，Mk

に含まれる 1 センサが決定する．このセンサをMk の
コーディネータ Ck とよぶ．アルゴリズムの開始直後で
は，M0に含まれるただ 1つのセンサがコーディネータ
C0 となる．コーディネータとなるセンサは，連結セン
サカバーにセンサが追加される毎に変わり，k1 �= k2 な
らば Ck1 �= Ck2 である．
連結センサカバーMk において，コーディネータ Ck

は検知領域 S(Mk)の周辺のセンサから複数センサを選
出し，連結センサカバーMk+1に追加して連結センサカ
バーを構成するセンサを増やしていく．以下，その方法
を述べる．
コーディネータ Ck は，周辺センサに探索メッセージ

を送信し，周辺にどのようなセンサが存在するのかを確
かめる．得られた情報に基づき，コーディネータ Ck は
効果的に要求領域を被覆できるセンサを一つ，または複
数選出する．このとき，センサの検知領域と要求領域の
共通領域を個々に評価してセンサカバーに加えるセンサ
を選出すると，多くのセンサの検知領域が同一領域を被
覆してしまう可能性がある．



そこで，探索メッセージを受信したセンサ Ij に対し，
Ij からコーディネータ Ck までの通信経路の 1つをセン
サ Ij の候補パス Pj,kとしてコーディネータへ返信する．
コーディネータCk は被覆されていない要求領域の広い
範囲を少数のセンサで被覆する候補パスを，以前のコー
ディネータが得た候補パスも含めた中から選出する．そ
して，選出された候補パス上に存在するすべてのセンサ
をカバーMk+1 に追加する．
連結センサカバーMk におけるアルゴリズムを，“探

索フェーズ”，“応答フェーズ”，“決定フェーズ”の 3つ
のフェーズに分けて説明する．

探索フェーズ ：探索フェーズでは，コーディネータCk

が周辺センサへ探索メッセージを送信する．探索
メッセージには連結センサカバー Mk の検知領域
S(Mk)，およびコーディネータ Ck が送信者である
情報を付加する．探索メッセージはコーディネータ
Ck から 2rG ホップ以内で通信可能なすべてのセン
サへブロードキャストされる．すなわち，コーディ
ネータCk の検知領域と自身の検知領域が共通領域
をもつセンサ Iiと，さらにその Siと検知領域に共
通領域をもつセンサ Ij すべてに探索メッセージが
送信される．各センサ Ii は，初めに受信した探索
メッセージのみを受理し，その探索メッセージが経
由した経路がセンサ Ii の候補パス Pi,k となる．

応答フェーズ ：応答フェーズでは，探索メッセージを
受信したセンサ IiがコーディネータCkへ応答メッ
セージを返す．ただし，応答メッセージを返すのは，
自身の検知領域 Si と連結センサカバーMk の検知
領域 S(Mk)が共通領域を持つ場合のみである．こ
の応答メッセージは，探索メッセージが経由した経
路，すなわち候補パスを逆に辿ってコーディネータ
Ck まで伝えられる．応答メッセージには候補パス
(パス上に存在するセンサ識別子の列)と，パス上の
各センサの検知領域の情報を付加する．

決定フェーズ ：決定フェーズでは，応答フェーズで得
られた各候補パスの情報からコーディネータCk が
連結センサカバーMk に追加すべき候補パスを選
出し，選出された候補パス上のすべてのセンサを
連結センサカバーMkに追加する．コーディネータ
Ckは，応答メッセージによって得られた各候補パス
Pi,kを候補パス集合SPkに追加し，さらに各候補パ
ス Pi,kの検知領域 S(Pi,k)を保持しておく，各候補
パス Pi,k の検知領域 S(Pi,k)は以下で求められる．

S(Pi,k) =
⋃

Ij∈Pi,k

(Sj ∩ RQ)

連結センサカバー問題では，少数のセンサでできる
限り広い範囲の要求領域を被覆する事が求められる．
そこでコーディネータCkは，すべての応答メッセー
ジを受信すると，候補パス集合 SPk に含まれる候
補パスの中から以下で表される候補パスの評価値が
最大となるパスを選出する (絶対値は面積を表す)．

候補パス Pi,kの評価値

=
| S(Pi,k) ∩ S(Mk) |

Pi,k上に存在し，かつ
カバーMkに含まれていないセンサ数

評価値が最大となるパスを Pi,k とする．コーディ
ネータ Ck は決定メッセージを Pi,k 上のセンサに
送信し，Pi,k上のセンサは新たに連結センサカバー
を構築するセンサになる．すなわち，連結センサカ
バーMk+1 は連結センサカバーMk に含まれるセ
ンサと，新たに追加した Pi,k 上のセンサで構築さ
れる．決定メッセージには候補パス集合SPk，およ
び SPk に含まれる各候補パスの検知領域の情報を
付加し，コーディネータ Ck+1は候補パス集合 SPk

を自身の候補パス集合 SPk+1 の初期値とする．

以上のフェーズをカバー Mk+1 の検知領域が要求領
域 RQ を被覆するまで繰り返す．図 4 と図 5 にアルゴ
リズムが連結センサカバーを構築する様子を示す．図 4
は，ステップ kにおけるコーディネータCk が，探索に
より得た候補パス P2,k, P3,k, P4,k と，ステップ k − 1と
k − 2から引き継がれた候補パス P6,k−1, P9,k−2 を示し
ている．図 5は，k +1ステップ後を表しており，これら
の候補パスの中から P4,k を選出し，そのパス上のセン
サ (I2, I3, I4)が連結センサカバーMk+1に追加されてい
る．選出されたパスP4,k上の最後尾のセンサ I4が k +1
ステップのコーディネータとなり，探索により候補パス
P5,k+1, P6,k+1 を得ている．

3 二連結を保証する連結センサカ
バーアルゴリズム

3.1 二連結性の保証

Gupta らのアルゴリズムは，最初のコーディネータを
出発点とし，周囲に存在するセンサに探索メッセージを
送信する．また，最後に連結センサカバーへ追加される
のは，自身の検知領域が連結センサカバーに含まれるセ
ンサの検知領域と自身の検知領域で共通領域を持つセン
サである．
つまり，応答メッセージを返信する最後に選択される

センサを除いては，互いに 2本の通信辺をもっているこ
とがメッセージ通信により保証されている (ただし，連
結センサカバーに属するセンサが一つである連結センサ
カバー構築開始直後では，パス上の先頭センサの二連結
性は保証されない)．よって，最後に連結センサカバー
へ追加するセンサと連結センサカバーに含まれるセンサ
間に通信辺が存在すれば，この候補パス全体の二連結性
が保証されることになる．ここで，図 6に，二連結性を
保証する候補パスの一例を示す．
上記のアイデアにより，Gupta らのアルゴリズムの応

答フェーズに以下の条件を追加することにより，Gupta
らのアルゴリズムでも，連結センサカバーの二連結性を
保証することができる．
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図 4: Guptaらの手法の動作例 1
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図 5: Guptaらの手法の動作例 2

• 探索メッセージを受信したセンサは，連結センサカ
バーに含まれるセンサと通信可能である場合にのみ
応答メッセージを返信する

次節では，連結センサカバーのセンサ数を減らす為の
アイデアとして，応答メッセージを返信する複数のセン
サからどのセンサを選択するかについて，2つの手法を
提案し，それぞれについて説明する．

3.2 センサ数を減らすためのアイデア

各センサの二連結性を保証すると，通信のみを担うセ
ンサが多く選出されるため，センサ数が増加してしまう．
この問題を少しでも抑えるために，提案手法では連結セ
ンサカバーへ追加するセンサを，構築中の連結センサカ
バーに含まれるセンサ同士の検知領域の交点を被覆する
センサのみに限定する．
この節では，検知領域交点集合を被覆するアイデアを，

検知領域交点集合の定義とともに示し，次に，任意のセ

図 6: 二連結性を保証する候補パスの例

ンサから連結センサカバーへの通信辺の有無を探索する
アイデアについて説明する．

3.2.1 連結センサカバーに含まれるセンサ同士の検知
領域交点を被覆する手法

Gupta らのアルゴリズムでは，コーディネータは隣接
のセンサへ探索メッセージを送り，応答のあったセンサ
の中から，最大の評価値を得る候補パスを追加する操作
を繰り返すことにより，連結センサカバーを構築してい
る．この際，応答メッセージを返すセンサは，連結セン
サカバーに属するセンサの検知領域と自身の検知領域が
重なりを持つものである．しかし，この条件のもとでセ
ンサを追加すると，図 7のようにコーディネータの周り
に微小未被覆領域が生じる場合が考えられる．この結果，
この微小未被覆領域を被覆するためのセンサを別に選出
する必要が出てくるため，連結センサカバーのセンサ数
が増大してしまう．
この問題を回避するために，提案手法では，コーディ

ネータと近隣のセンサの検知領域を表す 2つの境界円に
より生じる交点 (検知領域交点)を被覆することを必要
条件としセンサを探索する．
ここで，検知領域交点とは，要求領域内に存在するセ

ンサが持つ検知領域同士の境界円が交わる点のことで，
2 個以上のセンサの検知領域が交差すれば必ず存在し，
連結センサカバーの構築が進むほど検知領域交点の集合
は増加する．しかし，追加するセンサはできるだけ大き
い評価値を得たいので，連結センサカバーに属するセン
サによって既に被覆されている検知領域交点は探索には
用いたくない．よって，検知領域交点集合を以下のよう
に定義する．

定義 2 (連結センサカバー上の検知領域交点集合) 連
結センサカバーMk 上の検知領域交点集合 IPk は，Mk

に含まれるセンサの検知領域交点から Mk に属する他
のセンサによって被覆可能な検知領域交点を除いた集合
である．センサ Ii と Ij の検知領域交点を ipi,j と表す



図 7: Gupta らのアルゴリズムで発生する微小未被覆領
域の例

と，検知領域交点集合 IPk は以下の式で表される．

IPk = {ipi,j|Ii, Ij ∈ Mk, ipi,j �∈ S(Mk) − {Si, Sj}} �

図 8 に，上記の定義にそった検知領域交点の集合を
示す．
センサカバー構築開始直後では，連結センサカバーに

属するセンサは一つしかないため，センサ同士の検知領
域交点はない．よって，このステップのみ Gupta らの
アルゴリズムに則り隣接センサを追加する．次のステッ
プ以降では，選出済みセンサは二つ以上存在するため，
それらのセンサが持つ検知領域交点集合を更新する．こ
こで，検知領域交点集合の更新とは，連結センサカバー
Mkのセンサによる検知領域交点集合 IPk を，上記の定
義に従い再選出することである．
次に，コーディネータは更新された検知領域交点を自

身に記憶し，この検知領域交点を被覆するセンサの探索
フェーズに移る．コーディネータが送信する探索メッセー
ジを受信したセンサは，コーディネータが持つ検知領域
交点を一つでも自身の検知領域で被覆できるかを判断す
る．被覆可能な場合は応答メッセージを返信し，メッセー
ジ上のパスの長さがリンク半径内であれば探索メッセー
ジをブロードキャストする．
応答メッセージを受信したコーディネータは，メッセー

ジ上の候補パスの評価値を計算し，候補パス集合に保存
する．コーディネータが連結センサカバーに追加する候
補パスを選出するステップになると，候補パス集合から
最大の評価値となる候補パスを一つ選び，そのパスへ決
定メッセージを送信する．このときコーディネータの検
知領域交点を新しいコーディネータに引き継がせるため，
選出した候補パス上のセンサへ検知領域交点集合も渡す．

Gupta らのアルゴリズムでは，決定メッセージを受
信したセンサは，メッセージの宛先でない場合，ただセ
ンサネットワークに追加されるだけであったが，提案手
法ではコーディネータが持つ検知領域交点集合から，自
身の検知領域にて被覆可能な検知領域交点を削除する．
一方，メッセージを受信したセンサがメッセージの宛先
である場合は，パス上の他のセンサと同様に検知領域交
点集合から自身で被覆可能な交点を削除し，新しいコー
ディネータとなる．
ここで，IPCk

をコーディネータ Ckが保持する検知領

図 8: センサネットワークの検知領域交点

域交点集合，ipiをメッセージのパス上のセンサ Iiの検
知領域で被覆可能な検知領域交点，SPkをコーディネー
タ Ck が持つ候補パス集合とすると，k + 1ステップの
交点集合 IPk+1 は以下の式で表される．

IPk+1 = IPCk
− {ipi|Ii ∈ SPk}

このとき，検知領域交点集合がまだ残っている場合は，
新しいコーディネータはその検知領域交点集合を記憶し
ておき，上記と同様のアルゴリズムを開始する．これと
は逆に，候補パス上のセンサに検知領域交点が全て被覆
されている場合は，このステップにおいて連結センサカ
バーに属するセンサを用いて，検知領域交点集合を更新
させ，上記のアルゴリズムを開始する．それぞれの場合
の，新しいコーディネータCk+1 が探索に用いる検知領
域交点集合は以下の式で表される．なお，式中の IPi,j

は，センサ Ii と Ij による検知領域交点集合とする．

IPCk+1 =

⎧⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎨
⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎩

IPCk+1

(IPk+1 �= φ)
{IPi,j |Ii, Ij ∈ Mk+1}
−{IPi,j|IPi,j ⊆ Ik, k �= i}

(それ以外)

次に，任意のセンサが連結センサカバーと連結となる
か否かを判断するアルゴリズムについて以下に示す．

3.2.2 通信辺探索の手法

この節では，任意のセンサが連結センサカバーに属す
るセンサと連結であるか否かを探索する手法を説明する．
例えば，図 9のような，候補パス上の最後尾のセンサが
連結センサカバーに属するセンサと連結であるか判断す
ることに用いることができる．実際の探索は以下に示す
3つのステップからなる．



図 9: 探索メッセージによる選出済み候補センサ

図 10: 候補センサによる探索メッセージのブロードキャ
スト

Step 1: 探索 まず，連結センサカバーと連結であるか
を知りたいセンサは，自身の隣接センサへ探索メッ
セージをブロードキャストする．この探索メッセー
ジ上のパスは，自身を含んだ長さを 3で制限し，そ
れ以上の探索を行わないものとする．この探索メッ
セージを受信したセンサは，自身が選択済みセン
サであり，かつ候補パス上のセンサでない，つまり
コーディネータ以外の連結センサカバーに属するセ
ンサである場合は，応答メッセージを返信する．

選択済みセンサでない場合は，メッセージのパスへ
自身を追加しパスの長さが 3を超えない場合は，隣
接センサへブロードキャストする．

Step 2: 応答 Step 1で探索メッセージをブロードキャ
ストしたセンサは，受信した応答メッセージから，
パスの長さが 2であるものがあるか確認する．パス
の長さが 2であるものは，自身の隣接センサへ選択
済みセンサが存在することを意味し，同時に連結セ
ンサカバーと連結であることがわかる．

一方，応答メッセージ中のパスの長さがすべて 3で
ある場合は，この探索を行うセンサは連結センサカ
バー中のセンサと連結でないことがわかる．

図 11: センサカバーに属するセンサからの応答

図 12: 通信辺探索アルゴリズムによる結果

Step 3: 決定 応答メッセージの条件により，自身がセ
ンサカバーと連結であるかがわかる．得られた結果
により各手法の処理に従う．

図 9∼図 12に，上記の手法により構築済みセンサカ
バーと，通信編が存在するか否かを判断する様子を示す．
図 9は，緑で示す候補センサがセンサカバーと連結で

あるかを探索する様子を示している．図 10は，任意の
探索を行いたいセンサが，隣接センサへ探索メッセージ
をブロードキャストする様子を示している．この場合，
緑で示した候補センサが探索を行うセンサである．探索
メッセージの長さは 3であるので，最大で 2つ先のセン
サまでメッセージが伝送されている．
図 11は，条件を満たすセンサから応答メッセージが

返信される様子を示す．この場合，緑で示したセンサの
み応答メッセージを受信できており，このセンサはセン
サカバーと連結であるといえる．図 12は，このアルゴ
リズムにより，連結が保証できるセンサと保証できない
センサを表している．この場合，左側の候補パスは全体
の二連結性を保証できているが，右側の候補パスは保証
できていない．



図 13: センサ同士の検知領域交点が無い状態

3.3 任意のセンサを中心に構築するアルゴリ
ズム

本節では，具体的な分散連結センサカバーアルゴリズ
ムとして，任意のセンサを中心に連結センサカバーを構
築するアルゴリズムを提案する．
このアルゴリズムは，Gupta らのアルゴリズムに前述

の連結センサカバーに属するセンサ同士の検知領域交点
を被覆する手法を追加したものである．このアルゴリズ
ムにより，任意のセンサ (最初にコーディネータとなる
センサ)を中心にほぼ同心円上のセンサを追加していく．
これにより，図 7に示す微小未被覆領域の発生を限りな
く抑えることができる．よって，連結センサカバーに二
連結性を保証しつつ少量のセンサ数により構築すること
が予想できる．
ただし，このアルゴリズムで連結センサカバーの構築

を行うと，図 13に示すように，連結センサカバーに含
まれるセンサ同士で検知領域交点集合ができない場合が
発生することがある．この場合は，要求領域の角を検知
領域交点集合として更新する．
以下に，本手法の手順を示す．

探索フェーズ : コーディネータが持つ検知領域交点集合
をもとに，これらの検知領域交点を一つでも被覆す
るセンサを探す．コーディネータは自身の隣接セン
サへ探索メッセージをブロードキャストする．探索
メッセージを受信したセンサは，自身の検知領域内
に検知領域交点を含むか否かにより，以下の操作を
行う．

• 検知領域交点を含む場合：　前述の通信辺探索
アルゴリズムを実行し，その結果により連結
である場合は応答メッセージを返信する．

• 検知領域交点を含まない場合：　探索メッセー
ジが定められたホップ数以内であれば，その
探索メッセージを自信の通信近隣センサへブ
ロードキャストする．ホップ数を超えている場
合は，何もしない．

図 14: 検知領域交点集合の探索

図 15: 条件を満たすセンサからの応答

図 14に探索メッセージをブロードキャストする様子
を示す．

応答フェーズ : 応答メッセージを受信したセンサは，自
身がコーディネータの場合，候補パスの評価値を算
出し，候補パス集合へ追加する．コーディネータで
ない場合は，候補パス上の自分の一つ前のセンサへ，
候補パスの情報を含むメッセージを送信する．

図 15に応答フェーズの例を示す．図中の緑色で示す
センサは，検知領域交点集合を含み，連結センサカバー
と通信辺を持つので，応答メッセージをコーディネータ
へ返信している．

決定フェーズ : コーディネータは，自身が持つ候補パス
集合の中から，パス上のセンサが検知領域交点を
被覆する候補パスのみを選出する．その中から最大
評価値となる候補パスを選び，そのパスへ決定メッ
セージを送信する．このとき，コーディネータは自
身の持つ検知領域交点集合を，決定メッセージを送
信するパス上のセンサへ送信し，最終的にパスの最
後尾に存在する新たなコーディネータへ検知領域交
点を引き継ぐ．



図 16: 本手法の条件を満たすセンサの選出

決定メッセージを受信したセンサは，コーディネー
タが持つ検知領域交点集合と自身の検知領域内に存
在する検知領域交点を比較し，一致する交点を削除
し，パス上の次のセンサへ新しい交点集合が付加さ
れた決定メッセージを送信する．パス上の最後のセ
ンサが決定メッセージを受信すると，他のセンサと
同様に自身の検知領域で被覆する検知領域交点を削
除し，残りの検知領域交点集合 IPkを確認する．空
の場合 (IPk = φ)は，連結センサカバーに含まれる
センサを用いて検知領域交点集合の更新を行い，ま
だ検知領域交点が残っている場合 (IPk �= φ)は，残
りの検知領域交点集合を次ステップで被覆する検知
領域交点集合 IPk+1 = IPk としてコーディネータ
となる．

図 16に決定フェーズの様子を示す．選出されたパス
上のセンサがすべて連結センサカバーに追加され，検知
領域交点集合中のパス上のセンサによって被覆される交
点が削除されている．この図では，矢印が決定メッセー
ジの経路を示し，矢印の宛先にあたるセンサが，図中の
交点集合を持つ新しいコーディネータとなる．この図が
示すように，連結センサカバーは常に二連結性を保証し
ながら構築される．
図 17では，上記の探索により連結センサカバーに追

加された新しいコーディネータが探索を開始している様
子を示す．また，図中の破線は前のコーディネータから
引き継いだ候補パスを示す．
以上の 3つのフェーズを連結センサカバーが要求領域

をすべて被覆するまで繰り返すことにより，二連結性を
保証する連結センサカバーを構築する．

3.4 要求領域の端から中心へ構築するアルゴ
リズム

前述の提案手法では，任意のセンサを中心に要求領域
の端へ向かって連結センサカバーを構築している．しか
し，この手法では要求領域の端付近で検知領域交点がで
きる場合や，要求領域の角に追いやられたセンサがコー

図 17: 新しいコーディネータによる探索

ディネータとなった場合，次回の候補パスを探すために
多くの処理が必要となる．
この問題点を解決するために，まず，要求領域の端を

環状な連結センサカバーで被覆する手法を提案する．こ
の手法により，要求領域の角の部分を最初に被覆でき，
かつ要求領域を環状に覆う連結センサカバーに二連結性
が保証されることが明らかである．
本手法は，大きく分けて以下の 3つのパートにより構

成される．

任意のセンサから要求領域の角を探索する
まず，前述の提案手法で最後に残り易い要求領域の
角を最初に被覆する．このため，最初に与えられる
任意のセンサから最も近い要求領域の角を被覆す
るセンサを探索する．この探索は，開始センサから
ブロードキャストメッセージを送ることにより実現
し，自身の検知領域で要求領域の角を被覆するセ
ンサがメッセージを受信すると，そのセンサがコー
ディネータとなる．

要求領域の端を被覆する
前述の探索によって得られたコーディネータはアル
ゴリズムを開始し，自身の検知領域の境界円と要
求領域の辺との交点集合を保持する．コーディネー
タは，自身の持つ交点集合を被覆するセンサを探索
メッセージを用い探索する．探索から得られたセン
サを追加していくが，要求領域の端を全て被覆し終
わったときに，一番最初に連結センサカバーに追加
した要求領域の角を被覆するセンサと最後に追加
したセンサとの間に通信辺が存在する必要がある．
これを満たすため，通信辺探索アルゴリズム (3.2.2
節)により，最後に追加したセンサと最初のセンサ
間が連結であるか探索し，連結でない場合は，以下
のパートに示すアルゴリズムにより連結性を保証
する．

要求領域の中心へ向けてセンサを追加する
要求領域の端が全て被覆され，前のパートにより二
連結を保証する環状な連結センサカバーが構築され
るので，前述の提案手法と同様に連結センサカバー



図 18: 要求領域の角を被覆するセンサの探索

図 19: 検知領域と要求領域の端との交点を被覆するセン
サの追加

に属するセンサの検知領域同士でできる検知領域交
点を更新し，この検知領域交点を被覆するセンサを
連結センサカバーに追加していくことで，連結セン
サカバーを拡張する．　

この 3つのパートを要求領域がすべて被覆されるまで
繰り返す．
次に，実際のアルゴリズムの動作を，以下の 3 つの

パートにわけて詳しく説明する，

任意のセンサから要求領域の角を探索するパート
まず，与えられる任意のセンサがコーディネータとな

る．コーディネータは，探索メッセージを作成し隣接セ
ンサへブロードキャストする．メッセージを受信したセ
ンサは，自身の検知領域が要求領域の角を一つでも被覆
すればそのセンサがコーディネータとなる．被覆しない
場合は，メッセージのパスへ自身を追加し，隣接センサ
へブロードキャストする．
図 18 に，任意のセンサから角を被覆するセンサを，

メッセージ通信により探索する様子を示す．なお，この
図では左上のセンサが選出されている．

要求領域の端を環状に連結センサカバーを構築するパー
ト

図 20: センサカバーの最初と最後のセンサ間に通信辺が
存在しない状態

図 21: 環状二連結連結センサカバーの構築

上記パートにて選出されたコーディネータは，まず自
身の検知領域と要求領域の端により生じる交点を更新す
る．このとき，センサの左右により交点集合は 2 つ存
在するが，以下の探索で用いる交点集合はどちらか片方
とし，もう片方の交点集合は以後使わないものとする．
コーディネータは，以下のフェーズを繰り返すことによ
り，要求領域の端に環状な連結センサカバーを構築する．
図 19に，以下のフェーズに従い環状な連結センサカ

バーを構築する様子を示す．

探索フェーズ コーディネータは探索メッセージを隣接
センサへブロードキャストする．探索メッセージを
受信したセンサは，自身の検知領域がコーディネー
タの持つ交点を被覆するなら応答メッセージを返信
する．被覆する交点集合が存在しない場合は，探索
メッセージを自身の隣接センサへブロードキャスト
する．

応答フェーズ コーディネータは，受信した候補パスか
ら評価値を算出し，候補パス集合へ追加する．コー
ディネータ以外のセンサがメッセージを受信した場
合は，パス上の自分より一つ前のセンサへメッセー
ジを転送する．

決定フェーズ コーディネータは自身の持つ候補パス集



合から，最大の評価値を持つ候補パスを選び，そ
の候補パスへ決定メッセージを送信する．決定メッ
セージを受信したセンサは，パス上の先頭でない場
合は連結センサカバーに追加されるのみであるが，
先頭の場合は連結センサカバーに追加されるととも
に自身が新しいコーディネータとなる．

新しいコーディネータが選出された場合は，連結セ
ンサカバーに含まれるセンサと要求領域の端とで
できる交点から，連結センサカバーに含まれるセン
サで被覆される交点を除外した点で，次期コーディ
ネータが持つ交点を更新する．このときも，前パー
トの要求領域の角を被覆するセンサで外した交点
は除外し，コーディネータが持つ交点は１つだけと
する．

以上の操作は，新しいコーディネータの交点を更新し
ても交点が無くなる状態，つまり要求領域の端を環状の
連結センサカバーで被覆する状態まで繰り返す．
ただし，この繰り返しにより，要求領域の端は環状な

連結センサカバーにて被覆されたが，この連結センサカ
バーが二連結性を必ずしも保証しているとは限らない．
これは，要求領域の角を被覆する最初のセンサと，最後
に連結センサカバーに追加されたセンサとの間に通信辺
が存在していない場合が存在するからである．
図 20に，それらのセンサ間に通信辺が存在しない様

子を示す．この場合は，第 3.2.2節の通信辺探索アルゴ
リズムを実行し，最後のセンサと最初のセンサ間で連結
が保証できない場合は，このアルゴリズム中の長さが 3
のパスから一つセンサを追加することで，連結性を保証
する．
このパートにより得られる環状な連結センサカバーを

図 21に示す．

要求領域が完全に被覆されるまで連結センサカバーを拡
張するパート
前のパートにより得られたセンサ集合を連結センサカ

バーMkとし，前節の要求領域交点を被覆するセンサを
追加する手法を用いて，残りの連結センサカバーを構築
する．

4 実験結果
本章では，Gupta らの分散型アルゴリズムと，提案手

法の分散型アルゴリズムのシミュレーションを行い，そ
の結果を比較する．

4.1 シミュレーションモデル

本研究のシミュレーションモデルは，一辺の長さが 100
の正方領域を要求領域 RQとする．また，入力のセンサ
集合はセンサ数を 1000とし，要求領域 RQ 内にランダ
ムに配置する．各センサ Ii の持つ検知領域 Siは，検知
半径 s = 10，通信領域 Tiは通信半径 tの単一円とし，通
信半径 tを 10，12，15，20と変化させて，計測を行う．

シミュレーションはステップ方式で動作され，1回のス
テップでコーディネータは自身の処理を行い，メッセー
ジを受信したすべてのセンサは，そのメッセージに対す
る適切な処理を行う．
また，任意のセンサを中心に外側へ構築する手法を提

案手法 1，要求領域の端から中心へ構築する手法を提案
手法 2とする．

4.2 シミュレーション結果

それぞれの提案手法をシミュレーション環境で実行し
た結果を，それぞれの評価指標毎に示す．

4.2.1 連結センサカバーのサイズ

図 22に，それぞれの手法による構築センサネットワー
クのサイズを示す．まず，既存手法と提案手法を比較す
ると，提案手法は二連結性を保証しているため，既存手
法に比べて全体的にセンサ数が増加している．しかし，
通信半径を大きくすると，既存手法との間にそれほど大
きな差は生じていない．これは，通信半径を大きくする
と手法に関係なく通信可能なセンサが増え，多くのセン
サを用いること無く，二連結性が保証されるからだと考
えられる．
次に，提案手法の 2種類を比べる．全体的なセンサ数

を見ると，提案手法 1より，提案手法 2の方がセンサ数
が抑えられている．これは，提案手法 1では要求領域の
端や角に微小未被覆領域が生じ易く，これを被覆するセ
ンサが必要となるためだと思われる．

4.2.2 ステップ数

図 23に，それぞれの手法が連結センサカバーの構築
に要したステップ数を示す．まず，既存手法と提案手法
を比べると，提案手法の方が既存手法より少ないステッ
プ数で連結センサカバーを構築している．これは，提案
手法では追加するセンサが一方向に延びることなく，周
囲のセンサを無駄なく連結センサカバーに追加するから
であると考えられる．
次に，提案手法の２種類を比較すると，提案手法 1よ

り提案手法 2の方が，ステップ数が抑えられている．こ
れは，連結センサカバーのサイズと同様に，微小未被覆
領域が生じることがなく，それを被覆するセンサを探索
するステップが省かれるからだと考えられる．

4.2.3 通信コスト

図 24に，それぞれの手法により連結センサカバーの
構築に要した通信コスト示す．通信コストは，構築のた
めにネットワーク上のセンサが通信を行った総計を表し
ている．
まず，既存手法と提案手法を比べると，提案手法の方

が大幅な通信コストの削減が図られている．それぞれの
手法で，通信半径を大きくすると通信コストが増加して
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図 22: 構築センサカバーのサイズ
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図 23: ステップ数

いるのは，探索メッセージを送信するセンサが増加する
ためであるが，既存手法ではそれが顕著な反面，提案手
法ではそれほど差が生じていないことがわかる．これは，
探索メッセージをブロードキャストする幅が，連結セン
サカバーに属するセンサ同士の交点を被覆する条件や，
二連結性を保証するため連結センサカバーに通信辺を持
つ，といった条件のために制限されたことが考えられる．
提案手法の２種類を比較すと，提案手法 1の方が，コ

ストが大幅に抑えられている．これは，提案手法 2は，
任意のセンサから要求領域の角を探索するステップによ
り，通信コストが加算され，提案手法 1の方は任意のセ
ンサから即座に連結センサカバーの構築へ移行できるた
めであると考えられる．

5 まとめ
本研究では，二連結性を保証する分散型連結センサカ

バーアルゴリズムを２種類提案した．また，提案アルゴ
リズムをシミュレーション環境に実装し，既存のアルゴ
リズムと比較した．
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図 24: 通信コスト

提案アルゴリズムは，センサカバーに追加するセンサ
の方向の違いから以下の２種類を提案した．

• 任意のセンサを中心に，その周りのセンサを追加す
ることで要求領域の外側へ向けてセンサカバーを構
築する手法

• 要求領域の端を被覆した後，要求領域の中心へ向け
センサを追加する手法

これらの手法によって求められる連結センサカバーは，
既存手法によって求められる連結センサカバーと比べて，
センサ数，構築に要するステップ数，構築に要する通信
コスト，全てにおいて同等または減少している．これよ
り既存手法と比べて，同等のセンサ数，より少ないステッ
プ数，より少ないメッセージ通信により二連結を保証す
る連結センサカバーを構築できることがわかった．
今後の課題としては，構築を終えた連結センサカバー

上のセンサが故障した場合を想定し，故障した付近のセ
ンサが自動的に周囲のセンサを用い修復する機能が挙げ
られる．また，この機能を時間軸を取り付けた環境上で，
故障，発見，探索，再構築までをシミュレーションする
ことなども挙げられる．
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1 はじめに
近年，センサネットワークに関する研究が多く行われ

ている．センサネットワークとは，特定の情報を観測す
る検知機能と無線による短距離通信を行う通信機能を
持った小型のセンサによって構成されるネットワークで
ある．このセンサネットワークが構築される環境の 1つ
として，戦場などのようにセンサを破壊する敵対者が存
在する環境が考えられる．このような環境では，いくつ
かのセンサが破壊されても，センサネットワーク全体と
しては可能な限り与えられた領域の観測を続けるような
センサの配置が必要となる．
このような攻撃が行われる環境においてのセンサ配置

の評価指標として，耐攻撃性 [3]という概念が提案され
ている．この耐攻撃性は，センサ配置と破壊されるセン
サの集合により定義される評価指標であり，各センサに
対して被覆による利得と破壊コストを定義し，配置セン
サの利得の和から破壊されるセンサの破壊コストの和を
減算した値として定義される．この耐攻撃性を用いると，
どのようにセンサを破壊すれば最も効果的かという問題
や，どのようにセンサ配置を行えば耐攻撃性が最大にな
るかという問題等を考えることができるようになり，セ
ンサネットワークへの攻撃に関する様々な問題を定式化
することができる．
この耐攻撃性を用いた先行研究として，Kannanら [3]

は，入力として２次元平面上に利得点の集合を与え，そ
の利得点の被覆を配置センサの利得として定義すること
により，センサ配置の耐攻撃性を定式化している．また，
この定式化において，攻撃するセンサを選択する問題は，
ネットワークの最大流問題に帰着できることを示すとと
もに，耐攻撃性が最大となるセンサ配置を求める問題は
NP完全であることを示している．
そこで，本研究では，２次平面上の連続領域を入力と

し，その領域の被覆を配置センサの利得と考えた場合の
センサ配置の耐攻撃性について，問題の考察とアルゴリ
ズムの提案を行う．まず最初に，領域の被覆を利得とす
る場合の問題について，耐攻撃性を用いた場合の定式化
を行う．次に，この問題において，攻撃するセンサを選
択する問題は，利得点の被覆を配置センサの利得として
定義する問題への帰着により解くことができることを示
す．最後に，この問題において耐攻撃性が最大となるセ
ンサ配置を求めるアルゴリズム関する考察を行う．

2 準備
本節では，本稿で用いるセンサモデルやセンサネット

ワークにおける耐攻撃性の定義，及び，耐攻撃性を用い
た既存の問題について説明する．

2.1 センサモデル

センサとは，通信機能，及び，検知機能を持ち，小型
のバッテリーを用いて様々な環境下において動作可能な
機器である．本研究では，n個のセンサからなるセンサ
集合 S = {s1, s2, . . . , sn}を定義する．各センサ si は，
センサを中心とした半径 ri の円形の検知領域mi を持
ち，その中に存在する物体，及び，現象を検知可能とす
る．また，各センサ siは二次元平面 R上に配置されて
おり，自身の地理的位置情報を座標 (sxi, syi)として保
持している．更に，各センサごとに破壊に必要なコスト
C(si)，及び，センサ siが存在することによって得られ
る利得 B(si)が定義される．これらの定義の詳細につい
ては後述する．

2.2 検知領域

二次元平面 Rにおいて，センサ siが被覆する領域を
mi とし，その集合を M = {m1, m2, . . . , mn}とする．
このとき，センサ集合 Sが被覆する領域M(S)は以下
の式で与えられる．

M(S) =
⋃

si∈S

mi (1)

次に，複数のセンサによる検知領域の重なりを表す概
念として，部分検知領域の定義を行う．

定義 1. 部分検知領域
複数のセンサが存在する場合，各センサの検知領域が重
なる領域が存在する．このとき，複数の検知領域の重な
りにより定義される最小の領域を部分検知領域と呼ぶ．
言い換えれば，同じセンサの集合により被覆される点の
集合を部分検知領域として定義する．

図 1に部分検知領域の例を示す．この例では，２つの
センサ s1, s2の検知領域m1, m2によって，検知領域が
重なる領域が１つ存在する．このとき，センサ集合 {s1}，
{s2}, {s1, s2}により被覆される検知領域をそれぞれ部
分検知領域 e1, e2, e3として定義する．

2.3 耐攻撃性

耐攻撃性 [3]とは，敵からの攻撃を想定した場合のセ
ンサネットワーク強度を示す指標であり，センサを破壊
するとしたときに，センサ配置側が失う利得から，セン
サ破壊に必要なコストの合計を減算したものである．こ
れはセンサ配置側の観点から提唱された指標で，耐攻撃



図 1: 部分検知領域

性が大きい程，センサ破壊側が効率良くセンサを破壊で
きないことを表す．
以下に耐攻撃性の定義を示す．

定義 2. 耐攻撃性
センサ集合 S と S の部分集合 L(L ⊆ S)が与えられた
とき，Lに含まれるセンサを破壊するのに必要なコスト
は以下の式で与えられる．

∑
si∈L

C(si) (2)

また，センサの破壊により失われる利得は，以下の式で
与えられる．

B(S) − B(S − L) (3)

このとき，センサの破壊による耐攻撃性 INT (S, L)は，
上記の式の差として以下の式で定義される．

INT (S, L) = (B(S) − B(S − L)) −
∑
si∈L

C(si) (4)

2.4 Kannanらのセンサモデル

本節では，Kannan ら [3] によって提案されている
センサの利得モデルについて説明する．２次元領域
において，被覆により利得が発生する点の集合 P =
{p1, p2, · · · , pm}を定義し，各点 pjを利得点と呼ぶ．各
利得点 pjは，位置情報として二次元座標 (pxj , pyj)，及
び，利得 bj を持つ．また，センサ siの検知領域miに
利得点 piが含まれる場合，その利得点はセンサ siに被
覆されているとする．このとき，利得点の集合Pに対し
て，センサ集合 Sによる利得B(S)は以下の式で定義さ
れる．

B(S) =
∑

pj∈M(S)

bj (5)

図 2に Kannanらのセンサモデルの例を示す．この例
において，センサ集合を S = {s1, s2, s3, s4}とすると，

図 2: Kannanらのセンサモデル

その利得は B(S) = 2 + 4 + 8 = 14となる．一方，セン
サの部分集合 S1 = {s1, s2, s3}について利得を考える場
合も，B(S1) = 2 + 4 + 8 = 14となる．これはセンサ
s4の検知領域に利得点が含まれていないためである．ま
た，センサの部分集合 S2 = {s1, s2}について利得を考
えると，B(S2) = 6となる．

2.5 最大効率センサ破壊問題

最大効率センサ破壊問題とは，耐攻撃性が最小となる
ように破壊するセンサ集合を求める問題であり，任意の
センサ集合 Sを与えたときに，以下の式を満たすセンサ
集合 Lmaxを求める問題である．

INT (S, Lmax) = min{INT (S, L) | L ⊆ S} (6)

センサ破壊側にとって，本問題の解となるセンサ集合
を破壊することが，破壊コストとセンサ配置側が失う利
得の差が最大となる結果を得ることができる．
この最大効率センサ破壊問題は，Kannanらのセンサ

モデルを用いる場合は，以下の手順により，2部グラフ
の最大流問題に O(min(nm′2, mm′2))時間で帰着できる
ことが示されている [3]．ここで，nはセンサ数，mは
利得点の総数，及び，m′はセンサに被覆されている利
得点の数を表す．
Step 1 : センサ，及び，利得点をグラフの頂点とし，各
頂点間に，実際のセンサと利得点の被覆関係に基づ
き利得点からセンサ方向へ辺を作成する．また，そ
の辺の重みを無限大とする．ただし，どのセンサに
も被覆されていない利得点，及び，利得点を被覆し
ていないセンサは無視するものとする．

Step 2 : 最大流問題における始点，終点として頂点X，
Yをそれぞれ作成する．始点 Xから全ての利得点
を表す頂点に向けて有向辺を作成し，その重みは利
得点を表す端点の利得とする．同様に，全てのセン
サを表す頂点から頂点 Yに向けて有向辺を作成し，
その重みをセンサを表す端点の破壊コストとする．

Step 3 : 作成した重みつき有向グラフに対して，最大流
問題を解くアルゴリズムを用い，最大流と最小カッ
トを求める．



図 3: 最大流問題への帰着

図 3に図 2のセンサ集合を入力として帰着を行った例
を示す．この例ではセンサ集合が {s1, s2, s3}，利得点の
集合が {p1, p2, p3}，及び，各辺にある値が辺の重みとな
る．上記手順の Step 1より，センサ s4は利得点を被覆
していないためにグラフ上には存在しない．
この図 3のグラフに対して最大流を考えると，最小
カットは {X, p3, s3}と {p1, p2, s1, s2, Y }となる．最大
効率センサ破壊問題では，図中の赤線を跨ぐ辺を持つセ
ンサ，言い替えると，頂点Xが含まれるカットに所属す
るセンサを破壊することが最も効率の良いセンサの破壊
戦略となり，本例における最大効率センサ破壊問題の解
は {s3}である．
このときセンサ破壊に必要なコストは 6，センサを破
壊することでセンサ配置側が失う利得は 8であり，耐攻
撃性は −2となる．

2.6 最大耐攻撃性問題

最大耐攻撃性問題とは，センサ配置側の問題として，
耐攻撃性を最大とするセンサ配置を求める問題であり，
センサ集合 Sを与えたときに，以下の式を満たすセンサ
の配置 Smaxを求める問題である．

INT (Smax, L) = max{INT (S, L)| ⊆ S} (7)

この最大耐攻撃性問題はKannanらのモデルにおいて
NP 完全であると証明されている [2]．そこで，本研究
では，後述する提案モデルにおいて最大耐攻撃性問題を
解くアルゴリズムについて考える．

3 提案モデル
本節では，本研究にて提案するセンサモデル，及び，

提案モデルにおけるセンサ問題の説明を行う．

3.1 提案センサモデル

本モデルは，広大な土地全体の観測等の状況を考慮し
て作成したモデルである．まず，入力として被覆すべき

図 4: センサモデル

領域である要求領域 Rを定義する．この要求領域 Rに
対して，センサ集合 Sの利得を，Sに含まれるセンサの
検知領域により被覆される要求領域 Rの面積として定
義する．
以下に，要求領域 Rに対して，センサ集合 Sによる

利得 B(S)を定義する式を示す．

B(S) =
∣∣M(S) ∩ R

∣∣ (8)

また，センサ si の破壊コスト C(si)は検知領域の面
積の定数倍として以下の式で定義される．

C(si) =α r2
i (0 <α) (9)

例として，図 4に提案センサモデルの例を示す．領域
全体は各センサの検知領域と要求領域 Rによって部分
検知領域化されており，センサ s1が被覆しているの部
分検知領域は {e1, e2, e3, e4}となる．しかし，上記の式
(8)で示されるように，センサ s1の利得計算に用いられ
る部分検知領域は要求領域 R内に存在する {e1, e2}とな
るため，B(s1) = |e2| + |e4|となる．
なお，重複して被覆された領域の利得は，一度しか利
得として加算されない．そのため，センサ集合を S =
{s1, s2}とすると，その利得は B(S) = |e2| + |e4| + |e6|
となる．

3.2 提案モデルにおける最大効率センサ破壊
問題

提案モデルにおける最大効率センサ破壊問題を考える．
提案モデルにおいても，Kannanらのモデル同様に，式
(6)を満たすセンサ集合が本問題の解となる．
以下では，提案モデルにおける最大効率センサ破壊問

題が，Kannanらのモデルにおける最大効率センサ破壊
問題に多項式時間で帰着可能であることを示す．

（Kannanらのモデルへの帰着）
まず最初に，センサ集合 Sからすべての部分検知領域

を求める．なお要求領域 Rも部分検知領域を考える際
の要素をとして加える．例として，図 4にセンサ集合と



図 5: 部分検知領域へ内への利得点配置

要求領域から構成される部分検知領域を示す．この場合
は，6個の部分検知領域で構成されている．この部分検
知領域は，センサ数が nの場合，個数が O(n2)となる
ので，最大 O(n2)時間で求めることができる．
次に，各部分検知領域に対して面積を求める．各部分

検知領域は，最大 n個の円の重なりで構成されているの
で，O(n2)時間でその面積を計算することができる．した
がって，すべての部分検知領域の面積の計算には O(n3)
時間で可能である．
最後に，要求領域 Rに含まれる各部分検知領域内に，

その部分検知領域の面積と同じ値の利得点を配置する．
図 5に図 4の入力から面積を利得点に変換した例を示
す．これにより，問題が Kannanらのモデルにおける最
大効率センサ破壊問題となり，この問題を解くことによ
り，提案モデルにおける問題の解を得ることができる．

3.3 提案モデルにおける最大耐攻撃性問題

3.2節の帰着で示したように，提案モデルにおける最
大耐攻撃性問題はKannanらのモデルにおける最大耐攻
撃性問題に多項式時間で帰着できるので，提案モデルに
よる最大耐攻撃性問題は，Kannanらのモデルによる場
合よりも容易であることがわかる．しかしながら，本モ
デルによる問題が NP完全か否かはわかっていないため，
まずその部分に関する考察が必要である．また，NP完
全か否かに関わらず，センサ配置を求めるアルゴリズム
の提案は非常に重要であると考えられるので，近似解を
求めるセンサ配置アルゴリズムを現在考察中である．

4 シミュレーション環境の構築
本節では，耐攻撃性に関するアルゴリズムのシミュレー

ションを行うための環境について説明する．

4.1 被覆面積の近似

各部分検知領域の面積の計算を簡略化するため，領域
を面積が 1の正方領域で近似する．このとき，提案モデ

図 6: 正方領域を用いた近似

ルにおいて各センサの被覆する面積の大きさは，被覆す
る正方領域の数で表現できる．また，本実験においては，
センサが正方領域を被覆しているかどうかの判断に格子
点を用いる．そのため，図 6における格子点に利得 1の
利得点を配置し，被覆する利得の合計を被覆面積として
計算を行う．

4.2 シミュレーション環境

LEDA[1]と呼ばれるライブラリを種々の演算に用い
る．また，同ライブラリによってグラフィカルに実行結
果を表示することで，センサの選択過程や，センサ配置
等を視覚的にも理解しやすいものとなるようにする．

4.3 シミュレーション結果

現在までのところ，Kannanらのモデルと提案モデル
の両方について，最大流問題への帰着により最大効率セ
ンサ破壊問題を解くアルゴリズムの実装を行っている．
図 7，及び，図 8にシミュレーションの様子を図示す

る．図中の赤い円はセンサの検知領域，青い小円はグリッ
ド近似における利得 1の利得点を示している．図 7の入
力に対して最大効率センサ破壊問題の解のセンサを破壊
したものが図 8となっている．

5 まとめと今後の課題
本研究では，センサネットワークにおける耐攻撃性に

関する問題について，モデルの提案とアルゴリズムに関
する考察を行った．まず，耐攻撃性に関する新しいモデ
ルの提案を行い，提案モデルの最大効率センサ破壊問題
が，既存のモデルの同じ問題に帰着できることを示した．
また，最大効率センサ破壊問題について，既存モデルと
提案モデルの両方について，最大流問題への帰着により
解を求めるアルゴリズムの実装を行った．
今後の課題として，現在提案しているモデルにおいて，

最大耐攻撃性問題を解くアルゴリズムの提案を行ってい
る．また，現在提案しているモデルの他にも，センサを



図 7: ショミレーションにおける入力

図 8: シュミレーションにおける最大効率センサ破壊問
題の解

初期配置から選択するのではなく，使用できるコストの
上限を決定して，配置していく場合等，様々な条件が考
えられる．そのため，現在のモデルにおいて最大耐攻撃
性問題を解くアルゴリズムの提案後に，更なるモデルを
提案することも今後の課題である．
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Abstract—Clustering is a problem to partition a net-
work into small groups of nodes called clusters. Cluster-
ing is useful for maintaining large-scale networks because
it gives hierarchical structure to the networks. Nishikawa
et al. proposed a clustering algorithm based on attrac-
tor selection, which is one of the biologically inspired
approaches to attain adaptability to dynamics of environ-
ments, and they showed the effectiveness of the algorithm
by simulations. However, since the simulation settings are
based on a theoretical model, the effectiveness in real en-
vironments is not evaluated. In this paper, we evaluate
Nishikawa’s algorithm in realistic environments. First, we
implement Nishikawa’s algorithm in a real sensor network
composed of 36 sensor devices SunSPOTs and show that
the algorithm is efficient in the environment. Second, we
determine realistic simulation settings by analyzing the be-
havior of the above-mentioned real sensor network. Us-
ing the simulation settings, we show that Nishikawa’s al-
gorithm is efficient in large-scale sensor networks.

1. Introduction

With the spread of wireless technologies, mobile ad hoc
networks (MANETs) are getting increased attention in re-
cent years. Since MANETs can be established without any
fixed infrastructure, they are often used to construct tem-
porary networks in the situation where it is difficult to use
any fixed infrastructure. These applications often consist
of a lot of nodes, and thus it is important to manage large
MANETs efficiently.

Clusteringis a fundamental technique to manage large
MANETs. Clustering divides a network into several groups
of nodes calledclusters. Each cluster consists of one clus-
ter head (representative node) and several ordinary nodes.
Clustering facilitates managing networks because networks
can utilize hierarchical structures composed of inter-cluster
networks and intra-cluster networks. For this use, clusters
should satisfy some conditions. First, the number of clus-
ters should be minimized. This is because the size of the
inter-cluster network depends on the number of clusters.
Consequently a smaller number of clusters make it easier
to manage networks. Second, each ordinary node should
be able to directly communicate with its cluster head. This
is because each cluster head maintains information of ordi-
nary nodes in its cluster. This requires a lot of communica-

tions between a cluster head and ordinary nodes.

On the other hand, in MANETs, network topologies
change frequently since each node moves freely. Since
desirable clusters depend on network topologies, clusters
are required to be reconstructed when topology changes oc-
cur. Consequently, frequent topology changes cause a lot
of overhead to reconstruct clusters. Thus, it is necessary to
reduce the reconstruction overhead.

Johnen et al. proposed a clustering algorithm for
weighted networks where each node has a weight[2]. A
weight of a node represents suitability to become a cluster
head (e.g. computing capacity, amount of the battery, band-
width of wireless communication etc). Johnen et al. aim
to maximize the average weight of cluster heads as well
as satisfy the conditions described above. Johnen’s algo-
rithm uses a fixed threshold to reduce the reconstruction
overhead. This causes useless reconstructions to Johnen’s
algorithm in some situations.

Nishikawa et al. adoptattractor selectionscheme in-
stead of fixed threshold[5]. Attractor selection is one of the
biologically inspired approaches to attain adaptability to
dynamics of environments[3]. The underlying mechanism
of attractor selection is as follows: The system changes
its state randomly while the system state is bad. Then, if
the system state becomes good, the system keeps the good
state with high probability. The appealing feature of this
mechanism is that it is highly noise-tolerant and can even
be stimulated by noises[4]. Nishikawa et al. regarded fre-
quent topology changes as noises and applied attractor se-
lection to MANETs. They show by simulations that their
algorithm reduces the reconstruction overhead compared to
Johnen’s algorithm. However, since the simulation settings
are based on a theoretical model, the effectiveness in real
environments is not evaluated.

In this paper, we evaluate Nishikawa’s algorithm in re-
alistic environments. First, we implement Nishikawa’s al-
gorithm in a real sensor network composed of 36 sensor
devices SunSPOTs and show that the algorithm is efficient
in the environment. Second, we determine realistic sim-
ulation settings by analyzing the behavior of the above-
mentioned real sensor network. Using the simulation set-
tings, we show that Nishikawa’s algorithm is efficient in
large-scale sensor networks.



2. Model

A network is represented by an undirected graphG =
(V,E), whereV is a set of nodes andE is a set of bidi-
rectional communication links. Each nodev has a unique
identifier id(v). For simplicity, we usev and id(v) inter-
changeably. We say nodesv andu are neighbors with each
other if and only if link (v,u) ∈ E. We denote a set of
neighbors ofv asNv. We assume that each node commu-
nicates by alocally shared memory model. That is, each
nodev has a finite set of local variables that can be read by
nodesu ∈ Nv ∪ {v} and can only be updated byv. These
assumptions are the ones used in Nishikawa’s algorithm [5]
and Johnen’s algorithm [2].

Clustering is a problem to divide a network into several
clusterssuch that each node belongs to exactly one cluster.
In this paper, we consider clustering in mobile ad hoc net-
works where nodes can move freely. Thus, network topol-
ogy changes arbitrarily and might be disconnected. Valid
clustering in mobile ad hoc networks is defined as follows.

DEFINITION 1 Valid clustering
Clustering is represented by C= (V̄,H), whereV̄ =

{V̄1, V̄2, . . . , V̄|H|} (V̄i ⊆ V) is a set of clusters and H=
{h1,h2, . . . , h|H|} (hi ∈ V̄) is a set of nodes. If clustering
C = (V̄,H) satisfies the following properties, we say C is a
valid clustering.

1.
∪

i V̄i = V.
2. for every i, j, i , j : V̄i ∩ V̄ j = ∅.
3. for every hi ,hi ∈ V̄i .
4. for every i,∀v ∈ V̄i − {hi} : hi ∈ Nv.

Then, we say that hi is a cluster head of̄Vi and v ∈ V̄i

belongs to cluster head hi .

We consider the weighted network where each node has
a weight value which represents suitability to become a
cluster head. A weight of a node is determined appro-
priately from its battery capacity, computing capacity, or
bandwidth, etc. We denote the weight ofv aswv. The node
with a larger weight is more suitable as cluster head. It is
also preferred to minimize the number of clusters and the
number of cluster changes since a large number of clus-
ters and frequent changes of clusters cause enormous over-
head. Note that, if one wants to maximize the average
weight of cluster heads and minimize the number of clus-
ters, nodes have to reconstruct clusters more frequently and
suffer from reconstruction overheads. There is a trade-off

between quality of clustering (weights of cluster heads and
the number of clusters) and reconstruction overheads [5].

3. Existing algorithms

In this section, we explain Johnen’s algorithm and
Nishikawa’s algorithm.

3.1. Johnen’s algorithm

Johnen’s algorithm aims to reduce reconstruction over-
heads by updating clusters loosely. That is, even when
quality of clusters is degraded by topology changes, each
node does not change clusters if the degradation is below
a threshold. In more details, Johnen’s algorithm defines
strongly-valid clustering as follows and constructs them.

DEFINITION 2 Strongly valid clustering
If valid clustering C satisfies the following property, C is

a strongly valid clustering.

1. Every ordinary node v belongs to one cluster head
whose weight is larger than or equal to v.

2. For a given real number h, every ordinary node v
whose cluster head z has weight wz, and every clus-
ter head u∈ Nv, the weight of u is not larger than
wz + h.

3. For a given integer k (0 ≤ k < n), every cluster head
has at most k neighboring cluster heads.

By using thresholdsk andh, Johnen’s algorithm can re-
duce the number of cluster changes. However, Johnen’s al-
gorithm can not avoid frequent changes of clusters around
the threshold.

3.2. Nishikawa’s algorithm

Nishikawa et al. proposed a clustering algorithm using
attractor selection[5]. Attractor selection is a biological
model first introduced by Kashiwagi el al.[3]. Attractor
selection works according to the following mechanism.

1. Each node evaluates its current state.
2. If the current state is good, the node keeps its state

with high probability.
3. If the current state is bad, the node changes its state

with high probability.

The main feature of attractor selection is using random
noise which corresponds to an inherent noise term found
in the original gene expression model. This random noise
term causes the system to be constantly in motion. How-
ever, once it has converged to an attractor (good state), it
remains there as long as the attractor is stable.

The selection of the appropriate attractor is controlled
by anactivity α (0 ≤ α ≤ 1). When the current state is
good,α approaches to 1. When the current state is bad,
α approaches to 0. Ifα approaches to 1, the influence of
random noise becomes smaller, and a node keeps its state
with high probability. Ifα approaches to 0, the influence of
random noise becomes bigger, and a node changes its state
with high probability.

In Nishikawa’s algorithm, each node independently op-
erates its attractor selection. Activityα of nodev reflects
the weight ofv andu ∈ Nv and the number of cluster heads
in Nv. When there existsu ∈ Nv which is more suitable
for cluster head thanv’s current cluster head, the activity



α becomes small. For example when the weight of cluster
headu ∈ Nv is much larger than that ofv’s cluster head, or
v is a cluster head but has a large number of cluster heads
in Nv, activityα becomes small andv changes its state with
high probability. By using attractor selection, Nishikawa’s
algorithm constructs more stable clustering.

4. Experiments and Simulations

In this section, we explain experiments and simulations.
We compare Nishikawa’s algorithm with Johnen’s algo-
rithm.

4.1. Settings of experiments and simulations

In our experiments, we construct an actual sensor net-
work with 36 SunSPOT devices, which are wireless sen-
sor devices developed by Sun Microsystems[6]. Since
SunSPOT devices do not have shared memories, we apply
message passing modelinstead of shared memory model.
It is shown in [1] that algorithms designed for shared mem-
ory model can be easily transformed into algorithms for the
message passing model by CST(Cached Sensornet Trans-
formation). In the transformed algorithms, each nodev re-
peats a round. In each round, nodev broadcasts its updated
state. Whenv receives a state fromu, v preservesu’s state
in its cache. Nodev takes an action based on its own cache
instead of neighbor’s current state. We set a round time as
500 msec.

In our experiments, we put all nodes statically within the
communication range, however we introduce virtual loca-
tions and simulate topology changes caused by node’s mo-
bility. We give a virtual location to each node and move the
virtual location with time. On the basis of virtual locations,
each node judges whether it can receive a packet or not.
That is, even when a node receives a packet from another
node, it discards the packet if their virtual locations are not
within the (virtual) communication range.

In all of our experiments, each node’s communication
radius is 25. Each node moves around a given square field.
Then we set the field size and the number of nodes at each
experiment. In addition, we randomly set weight of each
node within [50..100]. We adopt RWP (random way point)
model, which is a commonly-used mobility model. We ex-
ecute 200 rounds in each experiment, and perform 100 ex-
periments with different initial deployments.

We also run computer simulations to evaluate algorithms
in large-scale networks. The settings of computer simula-
tions are similar to those of experiments with SunSPOT
devices.

We definethe number of clustersand the number of
changesas evaluation criteria. The number of clusters
means the average number of cluster heads per a round
over all the experiments. Then, the number of clusters re-
flects quality of clustering. If an algorithm constructs a
small number of clusters, the network is divided efficiently.
The number of changes means the average number of nodes

which change its state per a round over all the simulations.
Then, the number of changes reflects stability of cluster-
ing. We also evaluated the average weight of cluster heads,
however the values of both algorithms are almost the same
and thus we omit the results.

4.2. Results of experiments and simulations

Result 1 We implement Nishikawa’s algorithm and
Johnen’s algorithm on the actual environment with 36
SunSPOT devices. We set field size as 100× 100. We show
the result in Figure 1. Each algorithm can take some param-
eters, and each point in the figure shows the behavior for the
parameter. When numbers of clusters of the two algorithms
are the same, numbers of changes of Nishikawa’s algorithm
are smaller than those of Johnen’s algorithm. Thus, we can
say Nishikawa’s algorithm is effective in an actual sensor
network.

13 14 15 16 17 18 19 200510
15 Johnen'salgorithmNishikawa'salgorithmNumber of clustersNumber of c

hanges
Figure 1: Experimental result using SunSPOT devices

Result 2 In actual sensor network, a lot of factors such
as interference affect the behavior of algorithms. We have
shown that Nishikawa’s algorithm works better in such net-
works. The number of our SunSPOT devices is only 36,
however, general sensor networks consist of a larger num-
ber of sensors. Thus, to construct realistic simulation set-
tings for large networks, we analyze some important pa-
rameters feature of the experiment environment.

First, we hypothesize that probability of communication
loss is an important factor. Actually, in the experiments
with SunSPOT devices, each packet is delivered with prob-
ability 75% on average. To investigate the effect of the
communication loss, we conduct simulations where each
packet is delivered with possibility 75%. We show the re-
sults in Figure 2. As the result shows, we still find a consid-
erable difference between the experimental environments
and simulation environments.

Next, we focus on the communication success ratio of
each node pair. By checking the communication success
ratio in the previous experiments, we find that the commu-
nication success ratio depends on node pairs (See Figure
3). Remind that the success ratio is 75% on average. How-
ever, as the figure shows, there are many node pairs that
have much lower success ratio or higher success ratio. We
consider the effect of this fact as follows. When the success
ratio depends on node pairs, packets are often lost for some
node pairs and seldom lost for some node pairs. The former
node pairs keep the link between them unestablished for a
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Figure 2: Comparison result under the same communica-
tion probability
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Figure 3: Distribution of communication success probabil-
ity

long time, and the latter node pairs keep the link between
them established for a long time. These behaviors make the
network topology more stable, and thus number of changes
become smaller in the experimental environments. Then
we simulate both algorithms under distribution of Figure
3. We show this result in Figure 4. The simulation results
with the new settings becomes closer to those by experi-
ments with SunSPOT devices.

Result 3 Lastly, we simulate two algorithms in large-
scale networks where the distribution of the success ratio
is the same as that of Figure 3. We set the number of nodes
as 1000 and field size as 500× 500. We show the results in
Figure 5. According to Figure 5, we find that Nishikawa’s
algorithm attains smaller number of changes than Johnen’s
algorithm in a large-scale network. Thus, Nishikawa’s al-
gorithm is also efficient in large-scale networks.

5. Conclusion

In this paper, we have evaluated Nishikawa’s algorithm
in realistic environment, and determined realistic simula-
tion settings. By using 36 SunSPOT devices, we have
compared Nishikawa’s algorithm with Johnen’s algorithm
under influences of actual environment. The result shows
Nishikawa’s algorithm is useful in actual sensor networks.
Then, we have analyzed the feature of experimental envi-
ronment and determined realistic simulation settings. By
this simulation, we have shown Nishikawa’s algorithm is
also useful in large-scale sensor networks.

Johnen's algorithm using SunSPOT Johnen's algorithm by simulationNishikawa's algorithm using SunSPOT Nishikawa's algorithm by simulation
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Figure 4: Comparison result under the same distribution
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Figure 5: Simulation result in large-scale networks
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Abstract

This paper reveals the relation between the time complexity and the space complexity
for the rendezvous problem with k agents in asynchronous tree networks. The rendezvous
problem requires k ≥ 2 agents to meet at a single node. We propose three algorithms for
the rendezvous problem. All the algorithms guarantee that all the agents meet at a single
node if the tree is not symmetric, otherwise gather at two neighboring nodes. In this
paper, we firstly present two time priority algorithms for the rendezvous problem. One
has time complexity O(n) and space complexity O(n log n) per agent. The other has time
complexity O(n log n) and space complexity O(n). Lastly, we present the asymptotically
space-optimal one. This algorithm has space complexity O(log n) and time complexity
O(∆n8) where ∆ is the maximum degree of the tree.

Keywords: mobile agent, rendezvous, tree, time complexity, space complexity

1 Introduction

1.1 Background and Motivation

In this paper, we are interested in the relation between the time and the memory size for
each mobile agent to solve the rendezvous problem. In the problem, each agent, which is
initially distributed in a network, has to meet on a single node. The rendezvous problem is
one of the fundamental problems that are required for a lot of agent systems. For example,
an application may require rendezvous to share the information of all the agents. In another
case, rendezvous may be needed to synchronize the process of each agent.

To solve the rendezvous problem is easy if each node in a network has a unique identifier
or ID: Each agent explores the network and terminates at the node with the smallest ID.
However, such unique ID may not be available for the agents in some reasons. It is prohibited
to publish the unique ID to agents for security reasons, or the agents cannot perceive it because
of its small memory. Hence, it is important to design algorithms which work in anonymous
networks.

In anonymous networks, agents using the same deterministic algorithm cannot meet at a
single node if there are cycles in the network. The problem can be feasible with some ad-
ditional assumptions such that agents can leave marks on a node or the network topology
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is restricted. We are interested in the rendezvous problem where agents with the same de-
terministic algorithm meet without leaving marks. To solve the problem in this model, we
restrict the network to a tree. However, if the tree is symmetric, agents cannot rendezvous at
a single node. In some cases, each agent is required to terminate without meeting if the tree
is symmetric. This stronger task is also called rendezvous with termination problem. We deal
with rendezvous with termination problem in this paper: All the agents terminate at a single
node if the tree is not symmetric, otherwise the agents terminate at two neighboring nodes.
For the purpose of convenience, we simply describe rendezvous with termination problem by
rendezvous problem. We present three algorithms for the rendezvous problem with arbitrary
number of agents on arbitrary tree networks in asynchronous systems.

1.2 Related Work

Since the rendezvous problem was introduced in [15], this problem has been studied by a
number of researchers (read [3] for details). The hardness of the rendezvous problem almost
lies in how to break symmetry in an anonymous network. Typically, randomized algorithms
or different deterministic algorithm for each agent are used to break these symmetry [2, 4].
Baston et al. considered the case that agents can mark their starting nodes, however they
still rely on the randomization or different deterministic algorithms [5].

In the area of anonymous networks and anonymous agents, identical tokens are often
used to solve the rendezvous problem since Kranakis et al. showed that two agents in a ring
network can meet by the same deterministic algorithm using a token [14]. These tokens are
indistinguishable with others. Once these tokens are put on a node, they cannot move by
themselves. According to the model, agents can take up these tokens to put on the other
nodes. If one token is available for each agent, the rendezvous problem in a synchronous ring
is solvable [9, 11]. The lower bound of the space complexity in this model is Ω(log k+log log n)
where k is the number of agents and n is the number of nodes, and the asymptotically space-
optimal algorithm is proposed for uni-directional ring networks in [11]. The effect of token
failure is also considered in [6, 7, 8].

If the underlying network is a tree, agents do not have to use even a single token. In [10],
Fraigniaud et al. proved that two anonymous agents with no token can rendezvous in any
synchronous tree network unless the tree is symmetric. The memory size of this algorithm is
O(log n) and this is asymptotically optimal. However, if the number of agents is larger than
two or the agents move asynchronously, this algorithm does not work.

1.3 Our Results

In this paper, we present three algorithms for the rendezvous problem with k agents in asyn-
chronous tree networks. Table 1 shows the results of this paper (The mark * is used to
indicate that the value is asymptotically optimal). Each of these performances is asymptoti-
cally time-optimal, asymptotically space-optimal, or balanced in terms of time and space. All
these algorithms are based on an idea: every agent meets at the center node of the tree. If
the agents have O(n log n) memory space, rendezvous is done in linear time, which is asymp-
totically time-optimal. The performance of second algorithm is balanced in terms of time
and space. That is, the time complexity is O(n log n) and the space complexity is O(n). Fi-
nally, we present a space-efficient rendezvous algorithm. In this algorithm, each agent needs
only O(log n) memory space to solve the problem. This memory complexity is asymptotically
optimal since the lower bound for the rendezvous problem on trees is Ω(log n) [10].
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Table 1: our results

Algorithm Time Space
Asymptotically time-optimal ∗O(n) O(n log n)

Balanced O(n log n) O(n)
Asymptotically space-optimal O(∆n8) ∗O(log n)

2 Terminology and Preliminaries

2.1 The Network Model

We consider an anonymous tree network T = (V, E) where V is the set of nodes and E is the
set of undirected edges. Let n = |V | be the number of nodes and m = |E| be the number of
edges. A tree network is an arbitrary connected network with no cycle and thus m = n − 1.
The network is anonymous in the sense that nodes and edges have no distinct identifier. Every
node v has some ports, each of which connects to an edge. The number of ports node v has
is denoted by ±(v) or degree of v. Every port at node v has a port number, and it is locally
distinguishable. Each edge e = {u, v} has two labels ¸u(e) and ¸v(e), which denote the port
number at u and v respectively. We use label or port number interchangeably. These labels or
port numbers are assigned locally at each node and thus there is no coherence between ¸u(e)
and ¸v(e). Without loss of generality, we assume that every port number at a node is selected
from the set Λ = {1, . . . , O(n)}. Each port number has two means of expression, one is the
number itself and the other is the order at the node. In the latter case, we call the port with
i-th smallest number as i-th port and the edge adjacent to the i-th port at node u as i-th edge
of u.

There are k ≥ 2 anonymous agents in the tree. Each agent has no identifier and bounded
amount of memory. Each node can host at most k agents, but it does not provide agents
with any whiteboard. Each agent initially stays at a node called its home node and starts the
same deterministic algorithm at any time. The agents have no priori knowledge about the
network and other agents, that is, they do not know n, k, the shape of the tree, or where other
agents are. After the algorithm is started, the agent can move in the network by the following
three operations such that: 1) When the agent walks across an edge e into node v (resp.
immediately after the agent initiates the algorithm at node v), it remembers ¸v(e) (resp. 0),
the order of ¸v(e) at node v (resp. 0) and the degree of v. 2) The agent computes internally
at v, and determines the port number it leaves next or notices that it should terminate.
3) If the agent decides to move to the neighboring node, it leaves node v through the port
which is determined by the previous operation. Their action, such as computing or moving,
is progressed asynchronously in the sense that the processing period is finite but there is no
assumption of the upper bound on the length of the period.

2.2 Definition of Terms and Problem

We give definitions of terms used in this paper. The path P (v0, vk) = (v0, v1, . . . , vk) with
length k is a sequence of nodes from v0 to vk such that {vi, vi+1} ∈ E (0 ≤ i < k) and vi ̸= vj

if i ̸= j. Note that the path from u to v is identical in a tree. The distance from u to v,
denoted by dist(u, v), is the length of the path from u to v. The eccentricity r(u) of node
u is the maximum distance from u to an arbitrary node, i.e., r(u) = maxv∈V dist(u, v). The
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diameter D is the maximum eccentricity, i.e., D = maxu,v∈V dist(u, v). The radius R is the
minimum eccentricity. A node with eccentricity R is called a center.

A tree T is symmetric iff there exists a bijection function1 g : V → V such that all the
following conditions hold:

1. For any v ∈ V , the sets of port numbers on v and g(v) are the same.

2. For any u, v ∈ V , u is adjacent to v iff g(u) is adjacent to g(v).

3. For any {u, v}, {g(u), g(v)} ∈ E, ¸u({u, v}) is equal to ¸g(u)({g(u), g(v)}).

In the rendezvous problem, k ≥ 2 agents have to meet on a single node. However, if tree T
is symmetric, the agent with the same deterministic algorithm cannot meet at a single node
[10]. For this reason, we modify the requirement of the rendezvous problem as follows: All
the agents meet and terminate at a single node if the tree is not symmetric, otherwise all
the agents gather and terminate at two neighboring nodes. We say an algorithm A solves
the rendezvous problem if agents executing A satisfy the above conditions for any tree, any
location of home nodes, any starting time of agents, and any execution of agents.

To measure the efficiency of the algorithm, we evaluate time complexity and space complex-
ity. However, measuring the real time is meaningless because there is no assumption about
the period of each action by an agent. Thus, we define time complexity as the maximum
number of moves for each agent. We define space complexity as the maximum number of bits
each agent requires to store all local variables.

2.3 Basic properties

In the followings, we show basic properties of tree networks.

Theorem 1 There exist one or two center nodes in a tree. If there exist two center nodes,
they are neighbors [1].

Theorem 2 Let v′ be the farthest node from node v in a tree (i.e., dist(v, v′) = r(v)). The
eccentricity of node v′ is equal to the diameter of the tree, that is, r(v′) = D.

Proof. We assume r(v′) < D to prove the theorem by contradiction. Let u (u ̸= v′) be a
node satisfying r(u) = D. Let u′ be the farthest node from u. Clearly, we have dist(u, u′) = D.
We also have v′ ̸= u′ since otherwise r(v′) = D holds. Note that v′, u, and u′ are leaf nodes.
We define x as the last node in the longest common prefix of P (u, u′) and P (u, v′). Then, we
have dist(x, v′) < dist(x, u′) since otherwise r(v′) ≥ D holds.

Next, we consider the location of v. We can find that P (x, v) and P (x, u′) have a common
prefix including other than x. This is because otherwise u′ is further than v′ from v. The
location of v implies that dist(x, v′) ≥ dist(x, u) since v′ is the furthest node from v.

From the above discussion, we have dist(u′, v′) = dist(u′, x) + dist(x, v′) ≥ dist(u′, x) +
dist(x, u) = D. This implies r(v′) ≥ D, which contradicts our assumption. 2

Theorem 3 Let the distance from node u to node v be D. The node c is a center if and only
if c is included in the path P (u, v) and r(c) = ⌈D

2 ⌉ holds [13].

1The function g is not an identity function. Thus, there exist a node u such that g(u) ̸= u.
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Figure 1: Location of the agent at the end of each step

3 Algorithms for the Rendezvous Problem in Trees

3.1 Outline of the Algorithms

In this section, we present the outline of the proposed algorithm Rendezvous. We use Ren-
dezvous for the common framework of the proposed algorithms in this paper. In Rendezvous,
each agent traverses the tree, finds the center, and terminates at the center. Note that, since
each agent does not have any device to influence other agents, each agent does such works
independently. The center at which all the agents terminate is called rendezvous point.

We assume that each agent starts Rendezvous at a leaf node of the tree. If the home node
of an agent is not a leaf, the agent moves to a leaf. This work is easily done without memory
by using basic steps, which we explain later. A leaf node where the agent starts the algorithm
is called its start node. In Rendezvous, each agent performs the following six steps to find a
rendezvous point. Figure 1 shows the location of the agent at the end of each step.

Step1: The agent computes the eccentricity r(v) of the start node v.

Step2: The agent moves to the farthest node v′ from v (we call node v′ second node).

Step3: The agent computes r(v′) of the second node v′ (i.e., r(v′) = D).

Step4: The agent moves to the farthest node v′′ from v′ (we call node v′′ third node),

Step5: and the agent moves back to the first node c which satisfies dist(v′, c) = ⌈D
2 ⌉.

Step6: If there exist two centers, the agent chooses the rendezvous point from two centers
and terminates there unless the tree is symmetric.

First, each agent computes the diameter D in Step 1 to 3. After that, the agent moves to
the center. Note that there may be one or more nodes whose distance from the second node
v′ is ⌈D

2 ⌉. To detect the center among them correctly, the agent once moves to the third node
v′′ whose distance from v′ is D because the center node is on the path from v′ to v′′. That
is, the center node is the first node whose distance from v′ is ⌈D

2 ⌉ and that the agent visits
after leaving from v′′. These works are done in Step 4 to 5. In Step 6, the agent terminates at
the rendezvous point, which is one of the centers. Note that, the agent can also understand
whether the tree is symmetric or not in Step 6.

To realize Rendezvous, we introduce two functions MoveAndCompute and Choose. By
calling function MoveAndCompute(h1, h2) at node v (called initial node), the agent starts
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DFS-traversal of the tree. The argument h1 implies that the agent continues the DFS-
traversal until it visits node s1 satisfying dist(v, s1) = h1. The argument h2 implies that,
after the visit to s1, the agent continues the DFS-traversal until it visits node s2 satisfy-
ing dist(v, s2) = h2. The agent stops the execution of MoveAndCompute at s2. The agent
keeps the maximum distance from the initial node v to a visited node during the execution of
MoveAndCompute, and the maximum distance is returned as the output of function MoveAnd-
Compute. Function MoveAndCompute is used in Rendezvous as follows: In Step 1, by calling
MoveAndCompute(1, 0) at a leaf v, the agent visits all nodes, computes r(v), and comes back
to v. In Step 2, by calling MoveAndCompute(0, r(v)) at v, the agent moves to v′. In Step 3,
by calling MoveAndCompute(1, 0) at the second node v′, the agent visits all nodes, computes
r(v′) = D, and comes back to v′. In Step 4 and 5, by calling MoveAndCompute(D, ⌈D

2 ⌉) at
the second node v′, the agent moves to the third node and moves back to center c. Function
Choose chooses a rendezvous point from two centers, and it is used to achieve Step 6 when
there exist two centers.

In the followings, we focus on the implementation of MoveAndCompute and Choose. We
give different implementations according to the memory space of each agent. In the rest of
this section, we explain the common procedures of MoveAndCompute.

First, we introduce the basic step, which is the way of movements for agents. The basic
step of an agent starts by leaving the 1-st port of its staying node v. Arriving at node u
through the i-th port on u, the agent leaves u through the {i mod ±(u) + 1}-th port in the
next step. By continuing the basic step, each agent realizes DFS-traversal. We also define
reverse step as the backward step of the basic step. When an agent starts the reverse step
at a node, it leaves the node through the port passed in the previous step. The agent starts
reverse steps only after its basic steps.

In the function MoveAndCompute, the agent has to compute the distance from its initial
node v to a current node. To compute the distance in the anonymous networks, the agent
uses the port numbers for the following strategy: Whenever the agent leaves a node u and
moves to the adjacent node, it checks whether the step leads it close to or away from its initial
node v. The following lemma implies that the agent can decide it by checking the order of
the port the agent will move to. From the property of trees, the lemma clearly holds.

Lemma 1 Let v be an initial node of MoveAndCompute. Assume that an agent has arrived
at u for the first time through the i-th port on u. When the agent leaves u through the i′-th
port, the agent is close to v if i = i′, and it is away from v otherwise.

This chapter continues as follows. We explain time priority two algorithms using O(n log n)
memory space or O(n) memory space in Section 3.2. In section 3.3, we present the memory
size priority algorithm using O(log n) memory space.

3.2 Time priority two algorithms

We explain two algorithms for the rendezvous problem in this section. The implementation
of MoveAndCompute is the same for these algorithms, however the implementation of Choose
is different.

Implementation of MoveAndCompute By Lemma 1, the agent can calculate the dis-
tance from the initial node v to the current node u by computing whether the following
condition holds or not: The port through which the agent will pass to leave u is the same
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as the one through which it first visited u. To compute it correctly, the agent keeps the se-
quence H = h1h2 . . . called history.The i-th element hi of the history indicates the i-th basic
step. Each step is kept by the fact whether the agent gets close to the initial node v or gets
away from v. In more details, hi =’+’ if the agent gets away from v in the i-th step, and
hi =’−’ otherwise. Note that, since each step is kept with one bit and the agent moves at
most 2(n − 1) times in each MoveAndCompute, the agent requires only O(n) memory space
to keep the history. By using the history, when the agent leaves a node, it calculates whether
it gets close to the initial node v or away from v. The way of calculation is derived from the
following lemma.

Lemma 2 We assume that an agent visits a node u through the i′-th port on u after l basic
steps in MoveAndCompute, and its history is H0 = h1, h2, . . . , hl. Let the i-th port be the one
through which the agent first visits u in the MoveAndCompute. Then, the followings hold.

Case1: If hl =’+’ holds, i′ = i holds.

Case2: If hl =’−’ holds, we define H1,H2, . . . as follows: Let S0 be the minimum suffix of
H0 in which the number of ’+’ is equal to the number of ’−’. Then, we define H1 as the
prefix of H0 such that H0 = H1S0. If the last element of H1 is ’−’, we can define H2

in similar way. We continue the definitions, and assume the last element of Ht is ’+’.
Then, i = (i′ − t − 1) mod ±(u) + 1 holds.

Proof. We consider the tree network as the rooted tree whose root is the initial node v.
Remind that, in MoveAndCompute, each agent makes DFS-traversal from v by basic stepsf.
In the case of hl =’+’, the lemma clearly holds from the property of DFS-traversal.

In the rest of proof, we consider the case of hl =’−’. Then, the agent returns to u from
its child w. From the property of DFS-traversal, once the agent visits w, it finishes the
DFS-traversal of the subtree with root w in its subsequent steps. Consequently, the suffix S0

corresponds to the DFS-traversal of the subtree with root w. Thus, H1 is the history that
the agent has on its last visit of u before the l-th step. From the behavior of basic steps, the
agent visits u through the ((i′ − 2) mod ±(u) + 1)-th port at that time. By continuing the
above discussion, we can show that Ht is the history on the first visit of u and the agent first
visits u through the ((i′ − t − 1) mod ±(u) + 1)-th port. 2

From Lemma 2, when the agent visits u, it can locally compute the port order through which
it first visits u. Thus, from Lemma 1, the agent can determine whether it gets away from v
or close to v in the next step.

We explain the implementation of MoveAndCompute(h1, h2) as follows. Let d be the dis-
tance from the initial node v to a current node and dmax be the maximum number of d the
agent has computed. The agent prepares an empty history and set two variables d and dmax to
be 0 at v. In MoveAndCompute(h1, h2), it performs following three operations when the agent
leaves u, : 1) By using the history, the agent determines whether it gets close to the initial
node v or away from v in the next step. 2) Next, it moves to the neighboring node by the basic
step. 3) After that, it updates the history and two values d and dmax. The agent can calculate
the distance from v to each node it visits by performing above three operations repeatedly. If
d becomes h2 after d becomes h1 once, the agent stops the execution of MoveAndCompute.

Implementation of Choose Here, we explain two implementations of Choose. We assume
that D is the odd number, i.e., there are two centers in the tree. Before the agent starts the
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execution of Choose, it moves to a center node c by executing MoveAndCompute. Let c′ be
another center and e be the edge that connects two centers c and c′. Here, we assume the agent
recognizes e and n. We define tv[1..j] as the sequence of the port numbers the agent has left
during j basic steps from a node v. More precisely, tv[1..j] = p1, . . . , pj where pk(1 ≤ k ≤ j)
is the port number the agent leaves by k-th basic step.

First, we present the algorithm when each agent has O(n log n) memory space. In this
case, the agent can keep all the port numbers in the network. Thus, the agent firstly performs
f = 2(n − 1) basic steps started at c and gets the sequence tc[1..f ]. Next, the agent moves
to another center c′ through edge e. Then, it performs f basic steps started at c′ and gets
the sequence tc′ [1..f ]. Finally, the agent compares tc[1..f ] with tc′ [1..f ] lexicographically. If
tc[1..f ] (resp. tc′ [1..f ]) is lexicographically smaller, the agent terminates at c (resp. c′). If the
sequence of tc[1..f ] and tc′ [1..f ] are the same, the tree is symmetric and terminates at c.

Second, we present the other algorithm when each agent has only O(n) memory space.
In this case, the agent cannot keep tc[1..f ] or tc′ [1..f ] at a time because O(n log n) memory
space is required to keep each of them. Thus, the agent keeps the subsequences of tc[1..f ] and
tc′ [1..f ] at a time, and compares these subsequences repeatedly to recognize which sequence
is lexicographically smaller. The strategy is as follows. We describe tc[1..f ] = p1p2 . . . pf

and tc′ [1..f ] = q1q2 . . . qf . The agent starts Choose at a center c. Since every port num-
ber is described in log n length, the agent with O(n) memory space can keep r = ⌈ n

log n⌉
port numbers. In the k-th round of Choose (k = 1, 2, . . . , ⌈2(n−1)

r ⌉), the agent compares
p(k−1)r+1, p(k−1)r+2, . . . , pkr with q(k−1)r+1, q(k−1)r+2, . . . , qkr. In each round, the agent ob-
tains the subsequences as follows: 1) The agent makes kr basic steps from c and keeps the
last r port numbers, 2) returns to c by kr reverse steps and moves to c′. 3) Next, the agent
makes kr basic steps from c′ and keeps the last r port numbers, 4) returns to c′ by kr reverse
steps and moves to c. If the subsequences are different, the agent moves to an appropriate
center and terminates there, otherwise the agent takes the next round. If the subsequences
of the final round, i.e., k = ⌈2(n−1)

r ⌉, are the same, the agent terminates at c since the tree is
symmetric.

The remaining issue is the way to recognize e and n, however it is easily solved. To
recognize e, the agent continues MoveAndCompute of Step 5. Then, c′ is the first node s which
satisfies dist(v′, s) = ⌈D

2 ⌉ − 1. In addition, e is the edge through which the agent moves to c′.
Thus, by storing the port numbers of the edge, the agent can recognize e. To recognize n, the
agent counts the number of steps during the execution of MoveAndCompute in Step 1. The
agent can compute n after Step 1 since the number of steps of DFS-traversal is 2(n − 1) in
trees.

Efficiency of the algorithm The agent with O(n) memory space can execute MoveAnd-
Compute in O(n) time for the following reasons: The agent moves at most 2(n−1) basic steps
in each execution of MoveAndCompute. The maximum length of the history is 2(n − 1), and
the distance from initial node to visited node is at most D. In Choose, we first consider the
case that O(n log n) memory space is available for each agent. Since the agent can keep all the
port numbers in the tree at a time, it moves at most 4(n− 1)+2 steps. Next, we consider the
case that each agent has O(n) memory space. The agent moves 4kr + 2 steps in k-th round
(where k = 1, 2, . . . , ⌈2(n−1)

r ⌉ and r = ⌈ n
log n⌉), and thus, it takes O(n log n) time to execute

Choose. Consequently, we have the following theorems.

Theorem 4 The rendezvous problem in a tree network with n nodes is solved in O(n) time
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with O(n log n) memory space on each agent.

Theorem 5 The rendezvous problem in a tree network with n nodes is solved in O(n log n)
time with O(n) memory space on each agent.

3.3 Memory size priority algorithm

In this section, we present an asymptotically space-optimal rendezvous algorithm which uses
O(log n) memory space.

Implementation of MoveAndCompute The idea of the algorithm is the same as that
of previous algorithms in Section 3.2: Whenever it moves to the adjacent node, it computes
the distance from the initial node v to current node u. This computation is executed by
determining whether that step makes the agent close to or away from v. The maximum value
of the distance from v to the visited node is also kept by the agent.

However, we cannot use the same approach in Section 3.2 since the agent requires O(n)
memory space to keep the history. For this reason, we use other approaches. Consider the step
such that the agent leaves node u through the i-th port on u. Let e be the edge connecting
to the i-th port on u. In the asymptotically space-optimal algorithm, the agent computes
whether it passes through e for the first time or not. Since the initial node is a leaf and
the agent makes DFS-traversal, the agent gets away from v when it passes through an edge
for the first time. Otherwise, the agent gets close to v. To realize the computation, we use
two existing functions LogExploration and MatchingEdge [12]. These functions are proposed
in the symmetric-label tree, where all the edges have the same label in both sides. Thus, in
the followings, we consider only symmetric-label trees. Note that, however, this restriction is
removed in Remarks of this section.

Function LogExploration is proposed to solve the exploration problem for trees [12]: The
agent traverses all the edges and all the nodes in a tree started at its home node s. After the
execution of LogExploration, the agent returns back to s. If and only if the tree is symmetric,
there exists exactly one edge called orphan edge defined only by the topology of the tree.
Therefore, the agent can check whether the tree is symmetric or not by checking if there is
an orphan edge. The orphan edge corresponds to an edge connecting two center nodes in
a symmetric tree. This work is also performed by LogExploration. The space complexity of
LogExploration is O(log n), and the time complexity is O(∆n7), where ∆ is the maximum
degree of nodes in the network.

Function MatchingEdge is used as a subroutine in LogExploration [12]. To explain MatchingEdge,
we consider the basic steps started at a home node s. Let S = e1e2 . . . e2(n−1) be the sequence
of edges that the agent passes through in the basic steps. Since basic steps imply DFS-
traversal, each edge is included in S exactly twice. By calling MatchingEdge(i) at s, the agent
can compute j(̸= i) satisfying ei = ej in S if the tree is not symmetric. The space complexity
of MatchingEdge is also O(log n), and the time complexity is O(∆n7).

By using these two functions, the agent can compute whether it passes through e for the
first time or not. We assume the agent stays at u and it is about to make the l-th step. Let
S = e1e2 . . . e2(n−1) be the sequence of edges that the agent passes through in basic steps
started at initial node v. Here, we give the behavior of the agent in the case that the tree is
not symmetric. First, the agent returns to initial node v by using (l − 1) reverse steps. By
calling MatchingEdge(l) at v, it computes j satisfying ej = el in S. If l < j holds, the agent
passes e for the first time at the l-th step. Otherwise, the agent has passed e before the l-th

9



step. Note that, only when the agent executes MatchingEdge(l) at v, it can compute whether
it passes through e for the first time or not by this way. After the computation, the agent
can get back to u by (l − 1) basic steps. In the case that the tree is symmetric, the agent
cannot use the above approach. Thus, the agent first executes LogExploration in algorithm
Rendezvous to determine whether the tree is symmetric or not. If the tree is symmetric, the
agent executes other procedures explained later.

We explain the implementation of MoveAndCompute. Before the agent starts MoveAnd-
Compute (i.e., before Step 1 in Section 3.1), it executes LogExploration to check whether the
tree is symmetric or not. If the tree is symmetric, the agent moves to a node adjacent to
the orphan edge and terminates there. Thus, the agent executes the function MoveAndCom-
pute only if the tree is not symmetric. In MoveAndCompute, the agent performs following
three operations when it is about to make the l-th step and leave a node v: 1) By executing
MatchingEdge(l) in the above way, the agent determines whether it gets close to the initial
node v or away from v in the next step. 2) Next, moves to the neighboring node by the basic
step. 3) Finally, it updates two values d and dmax (these variables have the same meaning as
ones in Section 3.2). The agent can compute the distance from v to each node u by performing
these three operations repeatedly.

Implementation of Choose We implement Choose in a similar way to one in Section 3.2.
Note that, in this section, Choose is executed only if the tree is not symmetric. When the
agent starts Choose, it stays at a center c with recognizing f = 2(n−1), another center c′ and
the edge connecting c and c′ in the same way explained in the previous section. In Choose,
the agent compares tc[1..f ] with tc′ [1..f ] lexicographically and terminates at a center with
the smaller one. In this section, the agent compares these two strings one by one element to
accomplish this work with O(log n) memory space.

The implementation of Choose is realized as follows. Initially, the agent sets the variable
i to be 1. The agent makes i basic steps from c and gets the value tc[i]. Next, it returns to
c by i reverse steps and moves to c′. Similarly, it gets the value of tc′ [i]. If tc[i] is different
from tc′ [i], then it terminates at the node with the smaller one. If tc[i] is the same as tc′ [i],
the variable i is incremented by one and compares tc[i] with tc′ [i] repeatedly. Note that, since
the tree is not symmetric, tc[i] must be different from tc′ [i] for some integer i.

Efficiency of the algorithm We consider the space complexity and time complexity of
the algorithm showed in this section. The agent keeps five pieces of information: the distance
from initial node v to current node, the maximum distance it has computed, the number of
moves of basic step, at most two port numbers, and the variables to execute LogExploration
and MatchingEdge. The agent makes at most 2(n − 1) basic steps in each function, and the
variables to execute LogExploration or MatchingEdge are also kept in O(log n) memory space.
Therefore, it can store these values with O(log n) memory size. Next, we analyze the time
complexity. It takes O(∆n7) to execute LogExploration or MatchingEdge. In MoveAndCompute,
the agent executes MatchingEdge at each basic step and it makes at most 2(n − 1) steps. In
Choose, the agent can terminate in O(n2) time. The reason is that the agent can get tc[i] and
tc′ [i] for each i (1 ≤ i ≤ 2(n − 1)) in O(n) time. Finally, we can state the following theorem.

Theorem 6 The rendezvous problem in a tree network with n nodes is solved in O(∆n8) time
with O(log n) memory space on each agent.
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Remarks In the above discussion, we consider only symmetric-label trees. However, we
show that our algorithm is available for general trees. To explain it, we use the method
introduced in [12]. In this method, general trees are reduced to (virtual) symmetric-label
trees by putting virtual nodes on some edges. Let T be a tree which is not symmetric-label.
We call the original tree T real tree and nodes in T real nodes. We construct a virtual tree
T ′ by putting virtual nodes in edges which have different labels in T : More precisely, for any
edge e = {u,w} in T such that ¸u(e) ̸= ¸w(e), we put a virtual node x on the edge e and
assign ¸u(e) and ¸w(e) to ¸x({x, u}) and ¸x({x,w}), respectively. Since virtual tree T ′ is a
symmetric-label tree, the agent can solve the rendezvous problem by executing the algorithm
in T ′.

However, virtual trees may cause two troubles: 1) The rendezvous point is a virtual node,
and 2) The real tree is not symmetric but the virtual tree is symmetric. For the first case,
after the agent moves to the center c (i.e., after Step5 in Section 3.1), it executes the following
additional procedures. If c is a virtual node and the only center, it leaves c through the first
port on c and terminates at the arrival node. If there are two centers and one of them is
a virtual node, the agent terminates at the real one. For the second case, after the agent
recognizes the symmetry of T ′ by LogExploration, it determines whether the real tree T is
symmetric or not: The agent moves to one of nodes w and w′ that is adjacent to the orphan
edge. Let vw(i) be true (resp. false) if the agent visits a real (resp. virtual) node after i basic
steps from w. If vw(i) = vw′(i) holds for all the integer i (1 ≤ i ≤ 2(n′ − 1), where n′ is the
number of nodes in T ′ computed in LogExploration), T is also symmetric. If vw(i) ̸= vw′(i)
holds for some i, T is not symmetric. In this case, agents can terminate and meet at w (resp.
w′) when vw(i) =true (resp. vw′(i) =true) holds. Notice that, the number of virtual node is
at most n. Thus, the complexities remain unchanged asymptotically.

4 Conclusion

In this paper, we coped with the rendezvous problem in trees with k agents. We have shown
that arbitrary number of agents can rendezvous at a single node in trees even if their actions
are progressed asynchronously. We have presented three algorithms, each of which is asymp-
totically time-optimal, balanced in terms of time and space, and asymptotically space-optimal.
Thus, we have shown the tradeoffs between the time complexity and the space complexity for
the rendezvous problem. As for the time complexity of the asymptotically space-optimal algo-
rithm, it is as efficient as the one presented in [10]. However, the time complexity is O(∆n8).
Therefore, it is an interesting problem to improve the time complexity of the asymptotically
space-optimal algorithm.
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トポロジ変化に対して出力の変化数を極小化する全域木更新アルゴリズム
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　概要 分散システムとは，ネットワークで相互に接続された複数の計算機 (ノード)からなるシステムである．近年，
モバイルアドホックネットワークのようなトポロジが時々刻々と変化する動的な分散システムが注目を集めている．

分散システムの出力は，各ノードが管理する出力変数で構成されており，外部のアプリケーションで利用される．動

的な分散システムでは，ネットワークのトポロジ変化が生じたときに出力の再計算が必要となる．同時に，システム

の可用性を向上させるため，出力の変化数を抑制した再計算が要求されている．分散システムにおける重要な問題の

一つに，トポロジ変化に対してネットワークの全域木を再計算する問題 (全域木更新問題)がある．これまでに，全域
木更新問題を解く分散アルゴリズムは提案されているが，出力の変化数を抑制することを考慮したものはない．本稿

では，再計算途中における各ノードの出力の変化回数を制限しながら，出力変化ノード数の最小化を実現する全域木

更新問題として，出力変化極小全域木更新問題を新たに提案する．そして，この問題を解く分散アルゴリズムを提案

し，その性能を理論的に評価する．

1 はじめに
分散システムとは，ネットワークで相互に接続された

複数の計算機 (以降，ノードと呼ぶ) からなるシステム
である．分散システムは，ユーザに対して出力を供給

し，ユーザや外部システムはこの値を用いて他のアプリ

ケーションを実行する．出力は，各ノードが管理する出

力変数から構成される．分散アルゴリズムは，与えられ

た問題に対する各ノードの出力変数の値を計算し，各

ノードが目的の出力変数の値を保持するネットワーク

の状況を解状況として求める．近年，移動無線端末の急

速な普及に伴い，アドホックネットワークのような動的

な分散システムが注目を集めている．動的な分散シス

テムは，ノードの参加，離脱もしくはノードの移動によ

る通信リンクの出現，消滅により，ネットワークのトポ

ロジが時々刻々と変化する．そのため，トポロジ変化後

の解状況を再計算する分散アルゴリズムが必要となる．

同時に，システムの可用性を向上させるため，再計算途

中における各ノードの出力の変化回数や，出力を変化さ

せるノードの数を抑制することが要求されている．

本稿では，トポロジ変化に対して全域木を再計算する

問題である全域木更新問題に取り組む．全域木は，ネッ

トワーク上でメッセージの放送を行う場合などに利用

されており，全域木を構成するリンクのみを使ってメッ

セージを配送することで効率のよい放送が行える．更

新問題とは，解状況のネットワークにトポロジ変化が生

じたとき，トポロジ変化後の解状況を求める問題であ

る．本稿では，全域木の再計算途中における各ノードの

出力の変化回数や出力を変化させるノード数といった，

出力変化数の抑制について考察する．

更新問題を解く分散アルゴリズムを更新アルゴリズ

ムと呼ぶ．全域木に対する更新アルゴリズムは，これま

でにいくつか提案されている [9, 10]．しかし，再計算途
中の出力変化数については一切考慮しておらず，各ノー

ドでの頻繁な出力変化や，大域的な再計算が発生する．

トポロジ変化やノードの一時故障に対して自律的な

適応性を有する分散アルゴリズムとして，自己安定アル

ゴリズムの研究が行われている [3, 4]．自己安定アルゴ
リズムは，任意のネットワーク状況から実行を開始して

も，いずれ与えられた問題に対する解状況を計算する

ことを保証する．例えば，全域木構成自己安定アルゴリ

ズム [1]は，トポロジ変化やノードの一時故障が生じた
ネットワークを初期状況とみなし，いずれ解状況として

全域木を求める．しかし，再計算途中における出力変化

数の抑制については一切考慮していない．

強安定アルゴリズム[2, 8]は，自己安定の性質ととも
に，特定のトポロジ変化に対して，再計算途中に変更が

必要なノードの出力のみを変化させ，その他のノードの

出力を変化させないことを保証する．文献 [8]では全域
木の構成について，文献 [2]ではリンクに重み付けされ
たネットワーク上での Steiner木の構成について取り組
んでいる．しかし，これらの強安定アルゴリズムは，任

意のトポロジ変化に対しては，再計算途中の出力変化数

の抑制を一切保証していない．

文献 [7]では，再計算途中における各ノードの出力の
変化回数と出力を変化させるノード数が，解状況から局

所変数の値を変化させたノード数のみに依存する自己

安定アルゴリズムとして，出力安定な自己安定アルゴリ

ズムを定義している．そして，自己安定アルゴリズムを

出力安定な自己安定アルゴリズムに変換する出力安定

機構 (output stabilizer) を提案している．しかし，出
力安定機構を適用できる問題のクラスは，各ノードの局

所的な性質に関する問題 (マッチング問題，支配集合問
題など)に限定し，全域木のようにネットワークの大域
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的な性質に関する問題に対しては適用できないことを

示している．

本稿では，再計算途中における各ノードの出力変化回

数を制限しながら，ネットワークの出力変化ノード数を

最小化する全域木更新問題として，出力変化極小全域

木更新問題を新たに提案する．そして，この問題を解く

分散アルゴリズムを提案し，その性能を理論的に評価

する．

2 諸定義
2.1 ネットワークモデル

本稿では，ノードとそれらを接続する通信リンク

(以後，リンクと呼ぶ) からなる連結なネットワーク
G = (V, E) を対象とする．ここで，V はノード集合，

E はリンク集合を表す．本稿では，任意の形状 (以後，
トポロジと呼ぶ)のネットワークを扱う．ネットワーク
はノードを頂点，リンクを辺としたグラフとみなせるた

め，グラフに対する用語をネットワークに対しても用い

る．また，Gには特別なノード v0 ∈ V が存在すること

を仮定する．リンク E は，V の異なる 2要素の非順序
対の集合であり，(vi, vj) ∈ E のとき，ノード vi，vj 間

に双方向のリンクが存在し，viと vj は隣接するという．

各 vi に対し，neigi を隣接ノード集合とする．各 vi，vj

に対し，vi ∈ neigj ならば vj ∈ neigi である．

ネットワーク G において，ノードの参加・離脱もし

くはノードの移動によるリンクの出現・消滅が生じる事

象をトポロジ変化と呼ぶ．つまり，トポロジ変化によっ

て，G のノード集合 V と G のリンク集合 E に変化が

生じ，あるノード vi ∈ V の隣接ノード集合 neigi が変

化する．ただし，v0 は離脱することなく，常に G中に

存在する．

各ノード vi は，自身の識別子，局所アルゴリズム，お

よび様々な局所変数をもつ．各ノードの識別子は固有

のものとし，簡単のため各ノード vi と vi の識別子は区

別しない．ノードの局所変数は，ユーザが観測する出力

変数と，計算の途中に利用する内部変数に分類する．

2.2 通信モデル

本稿では，通信モデルとして非同期メッセージパッシ

ングモデルを仮定する．メッセージパッシングモデル

では，各リンクの各方向にメッセージチャネル (以後，
チャネルと呼ぶ)が存在し，チャネル上でのメッセージ
の送受信によってノード同士が通信する．各ノード vi

は，以下の通信命令を用いて通信を行う．

� send(m)i,j

vi が隣接ノード vj ∈ neigi にメッセージ m を送

信するために，チャネル (vi, vj) に m を挿入する

命令．

� receive(m)j,i

vi が隣接ノード vj ∈ neigi からメッセージmを受

信するために，チャネル (vj , vi) から m を取り出

す命令．

本稿では，FIFO (First In First Out) のチャネルを仮
定する．また，リンクの消滅が生じない限り，チャネル

中ではメッセージの損失が起こらず，任意の送信された

メッセージは有限時間内に受信されるものと仮定する．

2.3 アルゴリズムの実行

アルゴリズムの実行は，始動ノードが自発的に自身の

局所アルゴリズムの実行を始めることで開始する．始

動ノード以外のノードは，他のノードからのメッセージ

を受信することによって自身の局所アルゴリズムの実

行を開始する．つまり，始動ノード以外のノードは他の

ノードからのメッセージを受信するまで，メッセージの

受信を待ち続ける．

ノードの状態は，そのすべての局所変数の値の組で定

義する．ネットワークの状況は，すべてのノードの状

態とすべてのチャネル上のメッセージの組で定義する．

各ノード vi の 1原子動作は，次のように定義する．
1. あるチャネル (vj , vi)に対して，receive(m)j,i

を実行する．

2. 受信したメッセージ m に基づく動作を実行

する．

3. 必要であれば，チャネル (vi, vk) に対して，
send(m′)i,k を実行する．

ここで，2つ以上のノードが同時に 1原子動作を行って
も，互いにその 1原子動作による影響は受けない．その
ため，本稿では任意の時点でただ 1 つのノードが 1 つ
の 1 原子動作を行うものと仮定する．アルゴリズムの
計算は，状況の極大な系列 E = c0, c1, c2, . . . , ct で定義

する．ここで，ci+1 は，ci においてある 1 つのノード
が 1 つの 1 原子動作を行うことよって得られる状況で
ある．ct は，すべてのノードの局所アルゴリズムが停

止した状況であり，停止状況と呼ぶ．

2.4 出力変化極小全域木更新問題

定義 1 全域木

与えられた無向グラフG = (V,E)に対して，V ′ = V

かつ E′ ⊆ E かつ |E′| = |E| � 1 を満たす連結グラフ
T = (V ′, E′)を Gの全域木という．

本稿で扱うネットワークは，辺に重みがない無向グラ

フで表わす．ただし，アルゴリズムによって辺に向きと

重みが与えられることを仮定するため，以降で有向全域

木と重み最小有向全域木について定義する．有向グラ

フにおける全域木は，各辺に向きがないことを仮定した

とき，無向グラフの全域木の定義を満たす．あるノード

uから別のノード v への有向辺を (u, v)，ある辺 eの重

みを w(e)と書く．
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定義 2 有向全域木

有向グラフ G = (V,E) について，ある 1 つの頂点
va ∈ V を除いた各頂点 vi ∈ V から va への有向路が存

在するとする．Gの全域木 T = (V ′, E′)が次の全条件
を満たすとき，T を頂点 va ∈ V ′ を根とする Gの有向

全域木という．

� 根 va の出次数が 0である．
� 根 vaを除いた各頂点 vi ∈ V ′の出次数が 1である．

定義 3 重み最小有向全域木

辺重み付き有向グラフ G = (V, E)について，ある 1
つの頂点 va ∈ V を除いた各頂点 vi ∈ V から va への有

向路が存在するとする．ノード va ∈ V ′ を根とする G

の有向全域木 T = (V ′, E′)が次の条件を満たすとき，T

を頂点 va を根とするGの重み最小有向全域木という．

� E′ に含まれる辺の重みの総和
∑

e′∈E′ w(e′) が G

の有向全域木の中で最小である．

本稿では，v0 を根とする全域木の更新問題を考える．

全域木における各ノードの接続関係を表すため，G中の

各ノード vi は親を表す出力変数 P (vi)を管理し，P (vi)
の値としてある 1 つの隣接ノード vj ∈ neigi，または

自身 vi を設定する．あるノード vj から親ノード P (vj)
を参照し，さらに P (vj)の親ノード P (P (vj))を参照す
るというように，親ノードの参照を順に繰り返すことを

vj から親を辿るという．

定義 4 親子関係

任意の 2ノード vi と vj について，次の論理式 Pari,j

を満たすとき，vi を vj の親ノード，vj を vi の子ノード

と呼び，viと vj の間に親子関係が成立しているという．

Pari,j ≡ (vi ∈ neigj) ∧ (vj ∈ neigi) ∧ (P (vj) = vi)

本稿では，全域木が計算されている状況でのトポロジ

変化を想定する．そのため，問題の入力にはトポロジ変

化直後のネットワーク Gと，Gの初期状況 c0 が与えら

れる．つまり，c0 において，G 中の各ノードはトポロ

ジ変化前の局所変数の値を保持する．また，G中にはト

ポロジ変化前の全域木が分断された木 (フラグメント)
が存在する．フラグメントは以下のように定義する．

定義 5 フラグメント

与えられたグラフ G = (V,E)について，V ′ = V と

し，E′ を親子関係が成立している 2ノードを接続する
リンクの集合とする．Gの部分グラフG′ = (V ′, E′)に
ついて，Vi ⊆ V ′，Ei ⊆ E′ なる G′ の極大な各連結成

分 Fi = (Vi, Ei)を Gの全域木のフラグメントという．

Gの初期状況 c0 は，全域木の構成された状況からト

ポロジ変化のみで到達可能な状況である．そのため，す

べてのフラグメント Fi は無閉路である．つまり，任意

のノード vj ∈ Vi から親を辿るとき，再び vj を参照し

ない．

本稿では，与えられたネットワーク Gの初期状況 c0

で，各ノード vi はトポロジ変化前における自身の親子

関係を知っているものとする．vi は木上での隣接ノー

ド集合を表す出力変数としてNF (vi)を管理し，vi に親

ノード vj(または子ノード vk)が存在すれば，vj(または
vk)が NF (vi)の値に含まれる．
トポロジ変化後のネットワークと状況をそれぞれ

G = (V, E)，c0 とし，停止状況を ct とする．計算 E

のある状況 ci において，各ノード vj が所属するフラ

グメントを F (vj , ci) とし，ci における vj の出力変数

NF (vj) の値を neig
F (vj ,ci)
j とする．計算 E の各状況

ci(0 � i � t � 1)におけるすべてのノード vj ∈ V につ

いて，neig
F (vj ,ci)
j ⊆ neig

F (vj ,ci+1)
i が成り立つとき，c0

における木上の隣接関係が維持されたという．

定義 6 解状況

与えられたネットワーク G = (V, E)について，すべ
てのノード vi ∈ V が次の全条件を満たす状況を解状

況と呼ぶ．解状況は，G の全域木が構成された状況を

表す．

� (P (vi) = vj) ∧ (vj ∈ neigi) ∧ (vj ∈ NF (vi))
� (∀vk){(P (vk) = vi) ∧ (vk ∈ neigi)
∧(vk ∈ NF (vi))}.

� viから親を辿るとき，v0に到達する．

定義 7 出力変化極小全域木更新問題

与えられた連結なネットワーク G = (V, E) と G の

初期状況 c0 に対して，以下の全条件を満たしながら G

の全域木を求める問題を出力変化極小全域木更新問題

と定義する．

� 停止状況が解状況である．
� c0における木上の隣接関係が維持されるもとで，親

を変化するノード数が最小化される．

� 計算途中における各ノード vi ∈ V の出力変数

P (vi)の値の変化回数が最小化される．

3 アルゴリズム
本章では，出力変化極小全域木更新問題を解く分散ア

ルゴリズムを説明する．提案アルゴリズムは，木上の隣

接関係を維持しながら，親を変化させるノード数を最小

化する．さらに，各ノード vi の出力 P (vi)は，求める
全域木における親が決まるときにのみ変化させる．出

力 NF (vi)は，求める全域木における親が決まるとき，
また子が決まるときにのみ値を変化させる．以上の意

味で，提案アルゴリズムは各ノードの出力変化回数を制

限しながら，ネットワークの出力変化ノード数を最小化

する．
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3.1 アルゴリズムの概要

3.1.1 アイデア

提案アルゴリズムでは，次の 2フェーズによって出力
変化極小全域木更新問題の解を得る．

フェーズ 1 重み付き有向仮想グラフを想定

フェーズ 2 仮想グラフ上の重み最小有向全域木を構成

以降で，各フェーズの内容について説明する．

フェーズ 1: フェーズ 1では，与えられたネットワー
ク (以降，実グラフと呼ぶ) に対する仮想グラフを考え
る．この仮想グラフ上で重み最小有向全域木を求めれ

ば，実グラフ上で問題の解を求められるように，辺の向

きと重みを設定する．ただし，仮想グラフはアルゴリズ

ムの説明上用いるものであり，仮想グラフを作成する処

理を実際に行うわけではないことに注意する．

以降では，想定する仮想グラフについて示す．ここで

は，実グラフにおけるノードを vi，仮想グラフにおけ

る頂点を ui で記述する．仮想グラフの各頂点は，実グ

ラフの 1つのフラグメントに対応する．ここで，実グラ
フの異なる 2 つのフラグメント間にリンクが存在する
とき，かつそのときに限り，対応する仮想グラフの 2つ
の頂点 ui, uj の間に有向辺 (ui, uj)と (uj , ui)が存在す
る．次に，仮想グラフの各有向辺に重みを設定する．各

有向辺の重みは，有向辺の始点が対応する実グラフのフ

ラグメント内で，親を変化させるノード数を意味する．

つまり，実グラフ上の異なるフラグメント間のリンク

(vi, vj)によってフラグメントを接続するとき，vi(また
は vj)のフラグメント内で，根から vi(または vj)まで
の直系のノードが親子関係を逆転させ，vi(または vj)が
vj(または vi) を新たな親として設定する．各有向辺の
重みの定義を次に示す．仮想グラフの各有向辺 (u1, u2)
について，端点 u1，u2 に対応する実グラフのフラグメ

ントをそれぞれ F1 = (V1, E1)，F2 = (V2, E2)とする．
このとき，F1 と F2 の間にリンク (v1, v2) が存在する
(v1 ∈ V1, v2 ∈ V2)．ここで，F1 において根からの距

離が最小となる v1 について，根から v1 までの距離を

dist(v1)とするとき，仮想グラフの有向辺 (u1, u2)の重
みの値を dist(v1) + 1と定義する．
仮想グラフの辺の重み割当ての例として，図 1(a)の
実グラフを考える．図 1で示す矢印は始点が子ノード，
終点が親ノードを表す．図 1(a)では，フラグメント F1

と F2 の間にリンク (v1, v2)が存在する．ここで，ノー
ド v1 がノード v2 を親とした場合，v1 が属す F1 内で親

を変更するのは 3 ノードである (図 1(b) の灰色のノー
ドが親を変更)．一方，v2 が v1 を親とした場合，v2 が

属す F2内で親を変更するのは 2ノードである ((図 1(c)
の灰色のノードが親を変更))．したがって，F1，F2 を

それぞれ頂点 u1，u2 とした仮想グラフにおいて，有向

 

v1

v2

F1 F2

(a)

v1

v2

F1 F2

(b)

v1

v2

F1 F2

(c)

u1 u2

3

2

(d)

u1はF1が対応する頂点
u2はF2が対応する頂点
図 1 重み割当ての例

辺 (u1, u2)の重みは 3，(u2, u1)の重みは 2に設定する
(図 1(d))．

フェーズ 2: フェーズ 2では，フェーズ 1で想定した
仮想グラフ上で頂点 u0 を根とする重み最小有向全域木

を求め，その構成に従って実グラフの各ノードが局所変

数の値を設定することで問題の条件を満たす全域木を

求める．仮想グラフの頂点 u0 には，実グラフにおける

特別なノード v0 を根とするフラグメントが対応する．

仮想グラフ上での重み最小有向全域木の構成法につ

いては次節で説明し，ここでは重み最小有向全域木の各

有向辺が決まったものとして全域木の構成法を説明す

る．仮想グラフ上の重み最小有向全域木に含まれる有

向辺 (ui, uj)を決定したとき，(ui, uj)に対応する実グ
ラフ上のフラグメント Fi, Fj 間のリンク (vi, vj)を全域
木の辺として選択する．つまり，ノード vi がノード vj

を親に設定し，vi の所属するフラグメント Fi 内で，Fi

の根から vi までのノードが親子関係を逆転させる．こ

のように，選択した有向辺で導かれる木の構造に従い，

必要に応じて各ノードが自身の局所変数の値を設定す

る．以上の流れで，木上の隣接関係を維持するもとで親

を変化させるノード数を最小化した全域木を求める．
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3.1.2 重み最小有向全域木の構成法

本節では，仮想グラフ上での重み最小有向全域木を実

グラフを用いて実際に求める処理を説明する．提案ア

ルゴリズムでは，実グラフの各フラグメントを仮想グラ

フにおける 1 つの頂点に対応させるため，実グラフの
各ノードに対して，所属するフラグメントの識別子 (以
降，FIDと書く)の割当てを行う．FIDには，そのフラ
グメントの根ノードの識別子を用いる．さらに，仮想グ

ラフにおける辺の重みを定義するため，実グラフの各

ノード vi に対して重み w(vi)を定義する．所属するフ
ラグメントにおける根から vi までの距離を dist(vi)と
するとき，w(vi) の値を dist(vi) + 1 とする．そして，
仮想グラフの頂点 ui に対応するフラグメントのノード

vi と，別の頂点 uj に対応するフラグメントのノード vj

を接続する辺が存在するとき，外向辺 (ui, uj)の重みを
w(vi) とする．ここで，有向辺 (ui, uj) を頂点 ui の外

向辺と呼ぶ．

提案アルゴリズムは，仮想グラフ上で重み最小有向全

域木を求めるため，最初に各フラグメントに対して 1つ
のクラスタを形成する．その後，クラスタの合併を繰り

返し，すべてのフラグメントが含まれる 1つのクラスタ
を形成したとき，重み最小有向全域木が求まる．以降で

は，v0 が含まれるクラスタを根クラスタと呼び，クラ

スタ内に含まれるクラスタを内部クラスタと呼ぶ．

まず，根クラスタを除いた各クラスタ clsti 内で，重

み最小の外向辺をクラスタ外向辺として選択する．そ

して，clsti 内の各ノードの重みからクラスタ外向辺の

重みを減じる．次に，各フラグメントの辺と選択した各

クラスタ外向辺を辿って，各 clsti が根クラスタに到達

可能か否かを判定する．

� 根クラスタに到達不可能なクラスタ clstj につい

て，各 clstj のクラスタ外向辺からなる有向閉路

を検出する．そして，有向閉路に含まれるすべて

の clstj を合併し，1 つの新しいクラスタ clstnew

に置換する．次に，clstnew のクラスタ外向辺とし

て，clstnew 内の重み最小の外向辺を選択する．そ

して，clstnew 内の各ノードの重みから clstnew の

クラスタ外向辺の重みを減じる．

� 根クラスタに到達可能なクラスタ clstk について，

clstk を根クラスタに合併する．つまり，根クラス

タと clstk からなる新しい根クラスタに置換する．

clstk 内に内部クラスタのクラスタ外向辺による有

向閉路が存在するならば，clstk のクラスタ外向辺

の始点ノードの属す最初のクラスタ (つまり，フラ
グメント)clsts を根とする有向木を clstk 内で構成

する．これは，clstk 内において clsts が含まれる

各内部クラスタのクラスタ外向辺をすべて除去す

ることで構成できる．

以降，実グラフにおけるすべてのフラグメントが根クラ

スタに含まれるまで，さらに新しいクラスタへの置換か

または根クラスタへの合併を繰返す．

3.2 実行例

本節では，入力として図 2の実グラフを考えたときの
提案アルゴリズムの実行例を示す．図 2 で示す矢印は
始点が子ノード，終点が親ノードを表す．また，塗りつ

ぶしたノードが特別な根 v0 を，点線の辺がフラグメン

ト間を接続するリンクを表す．

図 2 のグラフに対して仮想グラフを求めると図 3(a)
のグラフが得られる．図 3 で示す辺の数字はその辺の
重みの値を表す．提案アルゴリズムでは，図 3(a)の仮
想グラフに対して重み最小有向全域木を求める．根ク

ラスタを除く各クラスタが，クラスタ外向辺を選択し終

えたときの仮想グラフを図 3(b)に示す．図 3(b)では，
根クラスタ F0 に到達可能なクラスタ F1 が存在するた

め，F1 が F0 に合併される．次に，クラスタ外向辺から

なる有向閉路を探索すれば，クラスタ F2とクラスタ F3

が有向閉路に含まれることがわかる．そのため，F2 と

F3 を 1つの新しいクラスタ clst6 として置換し，clst6

のクラスタ外向辺を選択する (図 3(c))．図 3(c)で，ク
ラスタ外向辺による有向閉路を再び探索すれば，クラ

スタ clst6 とクラスタ F4，クラスタ F5 からなる有向閉

路が検出できる．そのため，clst6，F4，F5 を 1つの新
しいクラスタ clst7 として削減し，clst7 のクラスタ外

向辺を選択する (図 3(d))．図 3(d) では，clst7 が根ク

ラスタに到達可能なため，clst7 を根クラスタに合併し，

すべてのフラグメントを含む根クラスタ clst8 を形成す

る．このとき，clst7 のクラスタ外向辺の始点 F3 が含

まれる各内部クラスタ (つまり，F3 と clst6) のクラス
タ外向辺を取り除く (図 3(e))．以上により，仮想グラ
フ上で重み最小有向全域木が求まる (図 3(f))．そして，
仮想グラフ上の重み最小有向全域木の構成に従い，各

ノードは親と木上の隣接ノード集合の出力を変化させ

る．以上により，問題の条件を満たす全域木が求まる

(図 4)．

3.3 アルゴリズムの詳細

本節では，提案する分散アルゴリズムの詳細につい

て説明する．アルゴリズムは，根ノード v0 とその他の

ノードで異なる．

提案アルゴリズムでは，各クラスタ内での動作を統括

するため，クラスタ内のある 1 つのノードをクラスタ
ヘッドとして選出する．最初，各フラグメントについて

要素数 1のクラスタを形成するため，各フラグメントの
根がクラスタヘッドである．クラスタヘッドは，自身の

クラスタのリーダーとしてふるまい，クラスタヘッド以

外のノードは，クラスタヘッドからのメッセージに従っ

た動作を行う．これを実現するため，各クラスタヘッド
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図 2 入力グラフ

は必要に応じて自身のクラスタ上で PIF(Propagation
Information with Feedback)[5] を実行する．クラスタ
ヘッドが PIF を実行すれば，クラスタ内に形成できる
木に従ってメッセージが放送され，いずれクラスタヘッ

ドがそのメッセージの放送を終えたことを知る．PIF
は放送フェーズと帰還フェーズの 2フェーズからなる．
放送フェーズでは，根ノードから葉ノードに向かって目

的のメッセージが伝搬する．帰還フェーズでは，葉ノー

ドから根ノードに向かって目的のメッセージの応答が

伝搬する．

以降では，クラスタヘッドが PIF を実行するための
クラスタの構造として，クラスタ木を説明する．そし

て，v0 以外のノードのアルゴリズム，v0 のアルゴリズ

ムについて説明する．

3.3.1 クラスタ木

クラスタ木とは，クラスタ内の構造から仮想的に導出

できる木である．要素数 1のクラスタ内には，すでにフ
ラグメントの根を根とする木が構成されている．要素

数 2以上のクラスタ clsti 内には，内部クラスタのクラ

スタ外向辺による有向閉路が存在する．そのため，一部

のクラスタ外向辺を取り除くことでクラスタ内に木を

構成し，メッセージの放送を効率化する．

構成するクラスタ木の根ノードを vh とする．vh は，

アルゴリズムの処理において決定される．vh を根とす

る clsti のクラスタ木は，clsti 内のすべての内部クラス

タのクラスタ外向辺から，vh が含まれる各内部クラス

タのクラスタ外向辺 enot を取り除くことで構成できる．

vh を除いた各ノード vi は，メッセージの送信元ノー

ドをクラスタ木の親とみなし，クラスタ木の親を除いた

フラグメント上の全隣接ノードをクラスタ木の子とみ

なす．また，viに入射するクラスタ外向辺が存在するな

らば，その端点ノードもまたクラスタ木の子とみなす．

 

2

2 1

21

5

2

2 1

3

21
4 2

5

3

2

2 1

3

21

(a)

(c)

5

2

2 1

3

21

(d)

5

2

2

21

(f)

(b)

0F

1F

3F

2F

4F

5F

0F

1F

3F

2F

4F

5F

0F

1F

3F

2F

4F

5F

0F

1F

3F

2F

4F

5F

0F

1F

3F

2F

4F

5F

6clst

7clst

5

2

2 1

3

21

(e)

0F

1F

3F

2F

4F

5F

8clst

図 3 仮想グラフでの処理

6



 

v0F0

F1

F2

F3

F4

F5

図 4 求めた全域木

ただし，入射するクラスタ外向辺が enot ならば，その

端点ノードは子とみなさない．

3.3.2 根ノード v0 以外のノードのアルゴリズム

v0 以外の任意の始動ノード v は，初めに親に起動

メッセージを送信する．vの親が vの隣接に存在しなけ

れば，v はフラグメントの根であることがわかる．起動

メッセージを受信したノード v′ は，親に起動メッセー

ジを送信する．ただし，v′ がすでに親に起動メッセー

ジを送信している場合は，起動メッセージを送信せず，

v′ の所属するフラグメントの根からのメッセージを待

つ．あるフラグメント F ′ のすべてのノードが始動ノー

ドでない場合，いずれ F ′ のあるノードが，他のフラグ

メントのノードから試験メッセージを受信し，親に起動

メッセージを送信する．いずれ，すべてのノードが局所

アルゴリズムの実行を開始する．

局所アルゴリズムの実行を開始した各フラグメント

の根 vr は，はじめに所属するフラグメント内に初期化

メッセージを放送する．vr による初期化メッセージを

受信した各ノード vi は，FIDの設定，重みの設定，試
験メッセージの送信を行う．試験メッセージは，vi に

接続する各辺が外向辺かどうかを判定するために送信

する．試験メッセージを受信したノード vj は，自身の

FIDを返信する．これを受信した vi は，自身の属すク

ラスタに vj のフラグメントが含まれないとき，返信を

受信した辺を外向辺と判定する．

vi は試験メッセージの返信を受信した各辺について，

端点ノードの FIDを記憶する．これは，自身のクラス
タが新しいクラスタに置換されるとき，もしくは根クラ

スタに含まれるとき，外向辺として認識した辺が内部

辺になるためである．ここで，内部辺とは両端点ノード

のフラグメントが互いに同じクラスタに属す辺をいう．

初期化メッセージの帰還フェーズでは，各ノードが

自分とその子孫の中で外向辺をもつ最も重みの小さい

ノードを選択し，その重みとノードの識別子を親に報告

する．いずれ，vr は自身のクラスタ内で，外向辺をも

つ最も重みの小さいノード vs の重みとその識別子を知

り，vs の外向辺をクラスタ外向辺に決定する．

クラスタ外向辺を決定した vr は，vs の重みと識別子

を外向辺決定メッセージに含めて放送する．外向辺決

定メッセージを受信した各ノード vk は，vk の重みから

vs の重みを減じる．さらに，vk = vs であれば自身がク

ラスタ外向辺の始点ノードであることを知る．

外向辺決定メッセージの放送を終えたことを知った

vr は，クラスタ外向辺が根クラスタに接続するかどう

かを判定するため，自身のクラスタに含まれるすべての

フラグメントの FIDを含んだ識別子巡回メッセージを
送信する．vr が送信する識別子巡回メッセージは，vr

から vs までの経路上のノードを伝搬し，vs は自身のク

ラスタ外向辺を介して他クラスタのノードに送信する．

他のクラスタから識別子巡回メッセージ mを受信した

ノードは，クラスタ木の親にメッセージを転送する．m

を受信した vr は，m に含まれる FID を初めて受信し
たならば，自身のクラスタのクラスタ外向辺から mを

転送する．いずれ，vr は識別子巡回メッセージが v0 に

伝搬するならば吸収メッセージを受信し，そうでなけれ

ば自身の FIDの識別子巡回メッセージを受信する．
まず，vr が自身の FIDの識別子巡回メッセージを受
信するときの処理を説明する．自身の FIDの識別子巡
回メッセージを受信した vr は，自身のフラグメントが

有向閉路に属すことを知る．このとき，vr はその有向

閉路内の他のクラスタに属すフラグメントの FIDの収
集を行うため，自身の FIDを含めた閉路検出メッセー
ジを送信する．閉路検出メッセージは，識別子巡回メッ

セージと同様に vr から vs までの経路上のノードを伝

搬し，vs が自身のクラスタ外向辺を介して他クラスタ

のノードに送信する．他のクラスタから閉路検出メッ

セージ m′ を受信した vr は，自身のクラスタのクラス

タ外向辺からm′を転送する．いずれ，vr は自身の FID
の閉路検出メッセージを受信する．このとき，vr は有向

閉路内のクラスタに属すすべてのフラグメントの FID
を知る．ここで，識別子巡回メッセージと閉路検出メッ

セージの違いは，閉路検出メッセージでは有向閉路内の

クラスタに属すフラグメントの FIDのみを有向閉路内
のノードが受信するのに対し，識別子巡回メッセージで

は有向閉路外のクラスタに属すフラグメントの FIDも
有向閉路内のノードが受信しうることである．

有向閉路内のクラスタに属すすべてのフラグメント

の FIDを知った vr は，有向閉路内のクラスタヘッドの

中で FIDの値が最も小さいクラスタヘッドを新しいク
ラスタ clstnew のクラスタヘッドに選出する．vr が新

しいクラスタヘッドに選出されなければ，新しいクラ
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スタヘッドからのメッセージに従った処理を行う．以

降では，vr が新しいクラスタヘッドに選出されたとき

の処理を示す．新しいクラスタヘッドに選出された vr

は，clstnew に含まれるすべてのフラグメントの FIDを
含めた置換メッセージを clstnew 内で放送する．置換

メッセージを受信した各ノードは，clstnew に含まれる

FID のノードを端点に持つ外向辺を内部辺として再認
識する．置換メッセージの帰還フェーズでは，clstnew

のクラスタ外向辺を決定するため，各ノードが外向辺を

探索する．そして，clstnew クラスタ外向辺を決定した

vr は，外向辺決定メッセージ，識別子巡回メッセージ

の処理を行う．以降，vr の属すクラスタのクラスタ外

向辺が根クラスタに接続するまで，新しいクラスタへの

置換を繰返す．

次に，vr が v0 からの吸収メッセージを受信するとき

の処理を説明する．吸収メッセージは，あるクラスタ

clsti から識別子巡回メッセージを受信した v0 によっ

て送信される．吸収メッセージには，clsti とすでに根

クラスタに合併されたすべてのフラグメントの FIDが
含められる．吸収メッセージを受信した根クラスタに

属す各ノード va は，すべての子に吸収メッセージを転

送する．また，va が clsti のクラスタ外向辺 e と接続

するとき，va は eの始点ノード vs を va の子として設

定し，木上の隣接ノード集合を表す出力 NF (va) に vs

を追加する．vs は clsti 内で最初に吸収メッセージを受

信する．吸収メッセージを受信した vs は，clsti 内で自

身を根とするクラスタ木に従って吸収メッセージを放

送する．ここで，vs を根とする clsti のクラスタ木は，

clsti のクラスタヘッドを根とするクラスタ木と異なる

場合があることに注意する．吸収メッセージを受信し

た clsti に属す各ノード vb は，メッセージの送信元ノー

ド vp を親を表す出力 P (vb)に設定し，出力 NF (vb)に
vp を追加する．さらに，vs を根とするクラスタ木にお

ける vb の各子ノード vc を，NF (vb)に追加する．
根クラスタに属す各ノード vt は，吸収メッセージを

受信するたびに，自身に接続する各辺が内部辺になるか

どうかを判定する．いずれ，すべてのクラスタが根クラ

スタに合併され，vt はすべての FIDを受信する．自身
に接続するすべての辺が内部辺になったノードは，局所

アルゴリズムの停止処理を開始する．局所アルゴリズ

ムの停止は全域木の葉から根 v0 に向かって進み，停止

処理を開始したノードがすべての子から停止メッセー

ジを受信したとき，親に停止メッセージを送信して自身

の局所アルゴリズムの実行を停止する．

3.3.3 根ノード v0 のアルゴリズム

v0 は始動ノードのとき，または他のノードからメッ

セージを受信したとき，直ちに v0 のアルゴリズムを実

行する．

局所アルゴリズムの実行を開始した v0 は，所属す

るフラグメント内に初期化メッセージを放送する．同

時に，v0 は自身に接続する各辺の他方の端点ノードの

FIDを知るために，試験メッセージの送信を開始する．
その後，v0 は他のクラスタからの識別子巡回メッセー

ジの伝搬を待つ．識別子巡回メッセージを受信した v0

は，吸収メッセージを clst′ を含めた根クラスタ全体に

放送する．また，識別子巡回メッセージを受信してクラ

スタを合併するたびに，自身に接続する各辺が外向辺で

あるか内部辺であるかを判定し，すべての辺が内部辺に

なったとき，局所アルゴリズムの停止処理を開始する．

いずれ，v0 はすべての子から停止メッセージを受信し

て自身の局所アルゴリズムを停止し，その結果ネット

ワーク全体のアルゴリズムが停止する．

4 アルゴリズムの正当性と性能
本章では，提案する分散アルゴリズムの正当性と，ア

ルゴリズムの停止までに必要なメッセージ複雑度につ

いて説明する．

補題 1 提案アルゴリズムはいずれ停止する．

証明 各クラスタヘッドは，自身の属すクラスタが根ク

ラスタに合併されるまで，クラスタの置換を繰り返す．

よって，いずれすべてのフラグメントが根クラスタに合

併される．根クラスタに属す各ノードは，自身に接続す

るすべての辺を内部辺として認識するまで，根クラスタ

に合併されたフラグメントの FIDの受信を待つ．すべ
てのフラグメントはいずれ根クラスタに合併されるた

め，根クラスタに属す各ノードはすべてのフラグメント

識別子を受信する．したがって，各ノードに接続するす

べての辺がいずれ内部辺として認識される．自身に接

続する全辺が内部辺であることを検出したノードは，す

べての子が停止したときに親に停止することを報告し

て停止する．いずれ，根ノード v0 がすべての子が停止

したことを検出して停止する．したがって，提案アルゴ

リズムはいずれ停止する．

補題 2 提案アルゴリズムの停止状況は，解状況である．

証明 アルゴリズムが停止するとき，各ノード vi が属す

フラグメントは根クラスタに含まれる．vi は自身のク

ラスタ clsti が根クラスタに合併されるとき，v0 からの

吸収メッセージを受信する．clsti 内では，はじめにク

ラスタ外向辺の始点ノード vs が吸収メッセージを受信

し，その後 clsti 内で vs を根とするクラスタ木に従っ

て吸収メッセージが伝搬する．vi は吸収メッセージの

送信元のノード vp を親を表す出力 P (vi)に設定し，vp

とクラスタ木の各子ノード vc を木上の隣接ノード集合

を表す出力 NF (vi)に追加する．また，vi が vc に吸収

メッセージを送信するため，いずれ vc は vi を親に設定
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する．根クラスタに含まれる各ノード vj は，他のクラ

スタのノード vk から識別子巡回メッセージを受信した

とき，vk をNF (vj)に追加する．上記の場合以外に，vj

が出力を変化させることはない．

よって，v0 を除いた全ノードに親が存在し，かつ親

を辿ったときに根ノード v0 に到達する．したがって，

アルゴリズムの停止状況では，解状況の条件が満たさ

れる．

補題 3 提案アルゴリズムは仮想グラフ上で重み最小有

向全域木を求める．

証明 まず，仮想グラフが強連結であることを証明する．

本稿で扱う実グラフは連結であるため，任意の異なる

2 つのフラグメントの間に経路が存在する．仮想グラ
フでは，実グラフの異なる 2 つのフラグメント間の各
辺を，双方向の有向辺に対応させる．そして，実グラ

フの異なる 2つのフラグメント間に辺が存在するとき，
それらの中の 1つが仮想グラフの辺として選択される．
よって，仮想グラフは強連結である．

次に，提案アルゴリズムが仮想グラフ上で重み最小有

向全域木を求めることを，背理法を用いて証明する．提

案アルゴリズムが求める有向全域木 T ′ が，重み最小で

ないと仮定する．このとき，仮想グラフ上での重み最小

有向全域木 T が存在する．そして，T には含まれるが，

T ′ には含まれない有向辺 e = (ui, uj) が存在する．ま
た，T ′には含まれるが，T には含まれないw(e) < w(e′)
なる有向辺 e′ = (ui, uk) が存在する．ここで，e を T ′

に加えると，ui の出次数は 2になる．このとき，T ′ か

ら e′ を取り除くことで，新しい有向全域木 T ′′ が構成

でき，W (T ′′) < W (T ′)が成り立つ．ここで，W (T ′)，
W (T ′′)はそれぞれ T ′，T ′′ に含まれる辺の重み総和を

表わす．しかし，アルゴリズムは各クラスタから出射す

る重み最小の辺を選択するため，e′ を選択しない．つま

り，アルゴリズムは重み最小でない有向全域木を求めら

れず，仮定に矛盾する．よって，提案アルゴリズムは，

重み最小有向全域木を求める．

補題 4 提案アルゴリズムが停止したとき，初期状況 c0

における木上での隣接関係が維持されるもとで，親を変

化させるノード数が最小化される．

証明 各ノード vi が木上での隣接ノード集合を表わす

出力 NF (vi)を変更するのは，

� vi の属すクラスタが根クラスタに合併される際の

吸収メッセージを受信したとき，

� vi が根クラスタに属していて識別子巡回メッセー

ジを受信したとき，

に限る．しかし，NF (vi)に含まれる要素数が減少する
ことはない．つまり，計算途中で各 vi の NF (vi) の要

素数は単調増加するため，c0 における木上での隣接関

係は維持される．

吸収メッセージが伝搬するクラスタ外向辺は，仮想グ

ラフにおいて v0 を含むフラグメントを根とする重み最

小有向全域木の辺である．仮想グラフでは，木上の隣接

関係を維持するもとで，親を変化させるノード数を，フ

ラグメント間を結ぶ辺の重みとする．そのため，木上の

隣接関係を維持するもとで，親を変化させるノード数は

ネットワーク全体で最小になる．

以上より，提案アルゴリズムが停止したとき，c0 にお

ける木上での隣接関係が維持されながら，親を変更した

ノード数が最小化される．

定理 1 提案アルゴリズムは，出力変化極小全域木更新

問題を正しく解く．

証明 補題 1，2，4より明らか．

定理 2 入力ネットワークGについて，kをGのフラグ

メント数，nをGのノード数，mをGのリンク (辺)数
とする．提案アルゴリズムは O(kn + m)のメッセージ
複雑度で全域木を求めて停止する．

証明 提案アルゴリズムは，各クラスタヘッドによる

メッセージが，クラスタ内に伝搬することで処理が進

む．最初の各クラスタヘッド (つまり，フラグメントの
根)が，自身のクラスタ内でメッセージを放送するため
に必要なメッセージ数は，ネットワーク全体で O(n)で
ある．よって，初期化メッセージと最初の外向辺決定

メッセージで必要なメッセージ数はネットワーク全体

で O(n)である．試験メッセージは，フラグメントの辺
でない各辺について両端点からのメッセージが往復す

るため，必要なメッセージ数はネットワーク全体で高々

4mである．

クラスタの合併は，有向閉路内のクラスタの合併，根

クラスタへの合併をあわせて，高々 k � 1回行われる．
以降，1 回のクラスタの合併で行われる処理に必要な
メッセージ数を示す．有向閉路内のクラスタの合併で

行われる処理は，識別子巡回メッセージ，閉路検出メッ

セージ，置換メッセージ，外向辺決定メッセージであり，

必要なメッセージ数はネットワーク全体で O(n) であ
る．根クラスタへの合併で行われる処理は，新しい根ク

ラスタ全体に対する吸収メッセージの放送である．こ

れに必要なメッセージ数はネットワーク全体で O(n)で
ある．したがって，クラスタの合併の処理全体でO(kn)
のメッセージ数がネットワーク全体で必要である．

また，起動メッセージ，停止メッセージに必要なメッ

セージ数はネットワーク全体で O(n)である．
以上より，提案アルゴリズムは O(kn + m) のメッ
セージ複雑度で全域木を求めて停止する．
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5 まとめ
本稿では，ノードの出力の変化数を最小化する全域

木更新問題として，出力変化極小全域木更新問題を

提案した．そして，この問題を解くメッセージ複雑度

O(kn + m) の分散アルゴリズムを提案した．今後は，
提案した更新アルゴリズムの自己安定化を図る．
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自己安定性を有した耐ビザンチン故障レプリケーションの検討

中村 純哉 1 櫟 粛之 2 大下 福仁 1 角川 裕次 1 増澤 利光 1

1 大阪大学 情報科学研究科 2NTT CS基礎研究所

概要

不正アクセスや乗っ取りなどの悪意のある攻撃から，電子政府や電子商取引などの重要なサービスを守ることは，
近年ますます重要性を増している．このようなビザンチン故障に耐えられる信頼性の高いサービスを実現する一つ
の方法として，状態機械レプリケーションによる方法が広く知られている．この方法では，1つのサービスを n台
のレプリカに複製し，全てのレプリカが同じリクエストを同じ順序で処理するように協調させる．クライアントは
f + 1台のレプリカから同内容の結果を受け取ったときに，はじめてその結果を受理する．このようにすることで，
f 台までのレプリカのビザンチン故障に耐えることのできるサービスを実現することができる．故障には，プロセ
スの揮発性メモリの内容を任意に書き換えてしまうような故障も存在する．このような故障は一時故障としてモデ
ル化され，広く研究されている．自己安定プロトコルは， 任意数の一時故障から自律的にシステムが正当な状況に
復旧することを保証する，優れた耐故障性を提供する．
本発表では，自己安定性と耐ビザンチン故障性を兼ね備えた状態機械レプリケーションプロトコルの実現を検討
する．状態機械レプリケーションは優れた耐故障手法であるが，故障レプリカの数が閾値 f を超えてしまうと，正
常なサービスを提供することができなくなってしまうという問題がある．理論的解析から，f 台のレプリカに対す
る耐ビザンチン故障性を実現するには，n � 3f + 1台のレプリカが必要なことが証明されている．そのため，閾値
f を大きくすることは高いコストを必要とし，好ましくない．提案プロトコルは，自己安定性を実現することによっ
て，一時故障についてこの問題の解決を行う．
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自律分散ロボットのモデルの統一的分類とその考察
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概要　本研究は，自律分散ロボット群の既存のモデルを統一的に分類し，各モデル間の関係を明確にすることを目的とする．既存

のモデルとして，完全同期，SYM，CORDAなどが挙げられる．本稿では，実行のアトミック性，同期性の２つの性質によりモデ

ルを分類し，各モデル間の関係について考察する．

1. は じ め に

近年，自律分散システムにより制御されている自律分散ロ

ボット群に関する研究が盛んにおこなわれている．

自律分散ロボット群による協調問題を扱った研究として，鈴

木，山下らによる研究 [1] がある．この研究によって，初めて

自律分散ロボット群に関する理論的モデルが構築された．この

文献での実行モデルは準同期モデル（SYM）と呼ばれ，ロボッ

トの動作に制限がある．文献 [2]では [1]における同期の制限を

とり除いた非同期モデル (CORDA)が提案されている．また，

Souissiらによる研究 [3]によって，同期性にある値によって制

限をかけたモデルが提案されている．その他にもロボットのモ

デルは，匿名性，無記憶性，ロボット同士の通信の有無など，

様々な要素から構成されている．

これまで，上記のように様々な視点からモデルが提案されて

きたが，そのモデル間の関係は完全には分かっていない．つま

り，各モデルが解ける問題のクラスの差が明確に分かっていな

い．そこで本稿ではロボットの実行モデルに注目し，上記のよ

うなこれまでに存在した実行モデルを，実行のアトミック性，

同期性の 2つを用いて分類した．実行のアトミック性とは，ロ

ボットの不可分な実行のことで，何を不可分とするかで場合分

けを行った．同期性は，[3]で導入された k-bounded-scheduler

を基に，ある値 k で非同期な実行を制限する．これらを基にモ

デルを分類し，各モデルで解ける問題のクラスの差や，何がそ

のクラスの差に影響を与えているかを明らかにする際の指針と

する．

2. 既存モデル

既存の実行モデルを説明する．ロボットは観測，計算，移動，

待機の 4つをそれぞれ 1動作として，観測から待機で 1サイク

ルとする．これまで提案されてきたロボットの実行モデルとし

て，代表的なものに，完全同期，SYM，CORDA の３種類が

ある．完全同期は，全ロボットの動作のタイミングが完全に同

期しているモデルである．しかしロボットは，観測情報のみか

ら移動先を決定するため，本質的には，全ロボットの観測時刻

が完全に一致していれば，それは完全同期モデルとみなすこと

が出来る．これは，観測時刻さえ一致していれば，ロボットが

いつ計算，移動しようが，ロボットの観測情報が変わらず，そ

のため実行も変わらないためである．SYMは，ロボットの観

測時刻は一致しているが，各サイクルで，サイクルを実行しな

いロボットが存在する．完全同期との違いとしては，サイクル

の実行回数に差が出てくることが挙げられる．CORDAは，動

作のタイミングに仮定を何も置かない．そのため観測時刻は一

致しておらず，また移動中のロボットを観測する場合がある．

また，完全同期，SYM と違い，サイクルの長さがロボット間

で一致していないため，他のロボットよりも古い観測情報を基

に移動する場合がある．

3. モデルの分類

これまでのロボット群の実行モデルを新たな方法で分類する．

まず，ロボットが実行する動作を抽象化する．これまでは観測，

計算，移動，待機の４つが考えられていた．しかし，計算，待

機はそれぞれのロボットが個別に行うものであり，他のロボッ

トが計算もしくは待機中のロボットを観測しても，ただ停止し

ているだけにしか見えない．したがって今回は，ロボットの動

作を「観測」，「移動」の 2つに抽象化し，観測，移動で 1サイ

クルとする．また，離散時間を導入する．離散時間には非負整

数 0,1,2,...の連続した番号を付け，各々には，少なくとも 1台

のロボットが観測を行うとする．これは，今回考えるモデルで

は，ロボットは観測情報のみから次の移動先を決定するため，

ロボットが観測する時刻とその時の観測情報を表現出来れば，

ロボットの実行が表現できるためである．

このようなロボットの実行に対して，分類を行う際の指針と

して，各モデル間の本質的な違いが表現出来ているかどうかに

注目する．各モデル間の本質的は違いとしては，観測時刻の一

致性，サイクル長の一致性，サイクルの実行回数に差があるか

どうか，移動中に観測されるかどうかが挙げられる．今回は，

これらの差を表現するために，実行のアトミック性，同期性の

２つの性質を用いて分類する．

3. 1 実行のアトミック性

アトミック性とは，ロボットの実行の不可分性である．ある

ロボットのアトミックな実行中には，他のロボットは任意の動

作の開始，もしくは停止をすることが出来ない．ここではロ

ボットの実行において，何をアトミックな動作とするかで，３

種類：（１）1 サイクルがアトミックな場合，（２）1 動作（観

測，移動）がアトミックな場合，（３）アトミックな動作が無い
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場合に場合分けする．離散時間を考えるため，1単位時間にア

トミックな実行を当てはめる．（１）1サイクルがアトミックな

場合：1単位時間に 1サイクルを実行する．この場合，サイク

ルを実行するロボットについては観測時刻が一致し，またサイ

クル長が全ロボットで一致することになる．つまり，完全同期

と SYMを表現出来る．（２）1動作がアトミックな場合：1単

位時間に，観測，もしくは移動を実行する．あるロボット ri の

観測時刻と，他のロボット rj の移動時刻が等しい時は，アト

ミック性の性質を保つために，ri の観測が rj の移動の開始前

に終了すると仮定する．この場合，観測時刻はロボット間で必

ずしも一致せず，サイクル長も一致しない．しかし，移動がア

トミックなため，移動中に観測されることは無い．したがって

この移動を，ロボットが瞬間移動していると考える．（３）アト

ミックな動作が無い場合：観測，移動ともにアトミックでは無

いが，観測はその動作の性質上，瞬間的に行うと仮定する．移

動はアトミックでゃないが，離散時間で表すため，1単位時間

には，細分化された移動が行われるとする．この場合，移動途

中の他のロボットを観測する場合がある．

3. 2 同 期 性

同期性とは，ロボットのサイクルの実行回数にどれだけ差が

あるかを表す性質である．今回は，非負整数 k によって実行

回数の差を制限する，k-bounded-asynchronousを定義し，こ

の性質を表現する．k-bounded-asynchronousの定義のために，

Full-Activation-Cycleを用いるが，これは，[3]で定義されたも

のを用いる．

• Full-Activation-Cycle

任意のロボットの Full-Activation-Cycle（以下 FAC）とは，

ある観測時刻を t1，その次の観測時刻を t2 としたとき，時間

[t1, t2)を言う．

• k-bounded-asynchronous

あるロボットが k + 1回 FACを実行する間に，他の全ての

ロボットは少なくとも 1回 FACを実行する．

k = 0の場合は，全ロボットのサイクルの開始時刻，終了時

刻が完全に一致し，完全同期となる．

3. 3 モデルの対応関係

上で定義した２つの性質を用いて，既存のモデルを分類す

る．まず，同期性について，0-bounded-asynchronous の場合

は，アトミック性に関わらず完全同期になる．これは，全ロボッ

トのサイクルの開始時刻，終了時刻が一致する，つまり，観測

時刻が一致するためである．k > 0の場合は，アトミック性に

よって３つに分類出来る．アトミック性が 1サイクルの場合は，

SYMとなる．1単位時間に 1サイクルを実行するため，観測時

刻，サイクル長ともに一致している．k > 0なので，サイクル

の実行回数に差が現れてくる．これらの特徴より，SYMを表現

出来ていると言える．アトミック性が 1動作の場合は，瞬間移

動 CORDAとなる．1単位時間に実行するのが観測もしくは移

動のため，観測時刻はロボット間で完全に一致はしない．また

サイクル長も決まらない．移動中に観測されることがないため，

純粋な CORDAとは言えず，この場合を瞬間移動 CORDAと

呼ぶ．アトミック性が無い場合は，CORDAとなる．移動中に

表 1 モデルの分類

1 サイクル 1 動作 無

0-bounded 完全同期

1-bounded

SYM 瞬間移動 CORDA CORDA2-bounded

.

..

観測されうるのが，1動作がアトミックな場合との差である．

上記に従い分類表を作ると表 1のようになる．この表により，

完全同期，SYM，CORDAなどの既存のモデルを一通り分類

できた．

4. 考 察

モデル間の関係に対して，表 1に基づき考察する．まずは同

期性について，k = 0の場合は，アトミック性に依らず完全同

期となり，k > 0の場合はアトミック性により，SYM，瞬間移

動 CORDA，CORDAと分類できる．従って，k = 1を境界と

してはモデル間に明らかに差が存在するのは自明である．今後

はまず k > 0の部分に対して，k の値でどれほど解ける問題に

差があるのか，もしくは無いのか関心が持てる．現在の予想で

は，SYMについては差がないのではないかと考えている．ま

た，実行のアトミック性に関して，アトミック性によって解け

る問題のクラスがどれほど違うのか，が考えられる．現在，表

1 において，より左にあるモデルが解ける問題クラスの方が，

より右にあるモデルが解ける問題クラスよりも小さくないこと

は分かっているが真に大きいかどうかは定かではないため，こ

の部分も明かにしたい．これらを通して，今回モデルの分類に

用いた，実行のアトミック性，同期性において，何がどれほど

各モデルによる問題の可解性の差に影響を与えているかを明か

にしていきたい．

5. ま と め

本稿では，既存のモデルに対して，実行のアトミック性，同

期性の２つの観点から統一的な分類を行った．また，それを基

に，各モデル間の関係について考察を行った．今後さらにモデ

ル間の関係を明らかにしていきたい．
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自己安定アルゴリズムの多段構成を用いた
重み最小全域木 (MST )構築アルゴリズムについて

三浦哲平 ∗ 泉泰介 ∗ 片山喜章 ∗ 和田幸一 ∗ 高橋直久 ∗

平成 21年 9月 6日

1 はじめに

通信リンクによってプロセスが相互に接続されたネット

ワーク (分散システム)上で，プロセスが互いに協調して問
題を解くアルゴリズムが分散アルゴリズムである．通常の分

散アルゴリズムでは，システム開始時のネットワーク状況が

あらかじめ決められた初期状況であると仮定される．一方，

自己安定アルゴリズム (self-stabilizing algorithm)とは，任
意のネットワーク状況から実行を始めても問題を解くことの

できる分散アルゴリズムである．この性質から，自己安定ア

ルゴリズムはプロセスの故障に対して耐性のある分散アルゴ

リズムであり，長期にわたってネットワーク状況を安定に保

ち，故障に柔軟に対応することを求められる分散システムを

動作させる場合に適している．

図 1: 自己安定アルゴリズムの公平
な合成

S.Dolevら [1] では，
自己安定アルゴリズム

の公平な合成が提案さ

れている．公平な合成

とは，例えば 2 つの
自己安定アルゴリズム

A,B を考える．A は

外部から与えられる値

を入力として実行を行

う．一方，BはAの出

力を入力として実行を

行う．そうすると，A

の出力が安定 (正当な状況に到達)することで，B の入力が

安定し，いずれ B の出力も安定する．つまり，自己安定ア

ルゴリズム A,B の公平な合成によってひとつの自己安定ア
ルゴリズム AB が設計できる (図 1)．
また西村ら [2] では，極大クリーク分割問題を解く自己安

定アルゴリズム SSMM が提案されている．SSMM はマッチ
ングとマージという 2つの自己安定アルゴリズムを重ね合わ
せるように合成する事よって設計されている (図 2)．この様
に自己安定アルゴリズムを重ね合わせるように合成する設計

手法を多段構成と呼ぶ．

∗名古屋工業大学大学院 工学研究科 情報工学専攻

図 2: 自己安定アル
ゴリズムの多段構成

多段構成には以下の特徴がある．

• 複数の単純な問題を解くアルゴリ
ズムを多段構成することによって，

複雑な問題を解くアルゴリズムを

設計することができる．そのため，

アルゴリズムの設計や証明が容易

になり，理解しやすくなる．

• アルゴリズムが解をだすのに必要
なくり返し回数の分だけ段数を重

ねる必要がある．

• 下段のアルゴリズムが安定するま
で，上段は正しい入力が得られな

いので，スケジューリングによって

は解状況に到達するまでに長時間

必要になる場合がある．

このように多段構成による自己安定アルゴリズムの設計に

は利点があり，利用する価値がある．その一方で，多段構成

によって解くことのできる問題のクラスを明確にすることは

非常に重要である．そこで，西村ら [2] や，多段構成の性質
から「グリーディ戦略で解くことのできる問題は自己安定ア

ルゴリズムの多段構成を用いて解くことができる」という仮

説をたてた．

グリーディ戦略とは，各時点で全体的なことは考えずに局

所的に最良の選択をくり返すことで全体として最良の解を得

るというものである．

本稿では仮説を証明するための手始めとして，グリーディ

戦略で解くことのできる重み最小全域木 (MST )構築問題を
多段構成によって設計，その正しさを証明し，仮説を証明す

るための足掛かりとした．

以降の本稿の構成は以下の通りである．本稿の 2章では，
システムモデルと自己安定アルゴリズム，多段構成について

述べる．また，MST 構築問題を定義する．3章では，MST
構築問題を解く手法の概略を示す．4章では，3章で示した
手法に基づく自己安定アルゴリズムを示す．5章では，4章
で示したアルゴリズムの正当性の証明と時間複雑度の解析を

行う．
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2 システムモデルと問題の定義

2.1 分散システム

一般に分散システムは端末をノード，通信リンクを辺とみ

なし，グラフで表現可能である．本稿では，分散システムを

重み付きグラフとして表現する．

重み付きグラフG = (V,E, c)は以下のように与えられる．
V = {v1, v2, ..., vn}は相異なる識別子を持つノードの集合，
nはノード数とする．E ⊆ V × V はノード間の無向辺の集

合とする．cはコスト関数である．つまり，ノード viとノー

ド vj の間に辺が存在する時，vi と vj は隣接しているとい

い，eij = (vi, vj) ∈ E の重みは wij = wji = c(eij)となる．
また，全ての辺の重みは相異なる自然数とする．(同じ重さ
の辺が存在しても，その両端ノードの ID が固有であり，全
順序をつけることができるので，相異なる自然数に規定して

も一般性を失わない)
各ノード viは固有の識別子 IDi，隣接ノードの集合 VNi，

接続辺の集合 VEi を持つ．

2.2 システムの状況

各ノード vi の変数の集合を，そのノードの状態と呼び，

qi で表す．各ノードの状態の集合をシステム全体の状況と

呼び，conf = (q0, q1, ..., qn)で表す．vi の取りうる全ての状

態を Qi，システム全体が取りうる状況を Γとすると，Γ =
Q0 × Q1 × ... × Qn となる．

2.3 通信モデル

本稿では，通信モデルとして状態通信モデル (state com-
munication modelまたは，state reading model)を仮定する．
これは隣接ノードの状態を遅延なしで直接読むことができる

モデルである．書き込みは各ノードが自身の持つ変数に対し

てのみ行うことができる．

2.4 実行

ノードの部分集合を S ⊆ V とする．ある状況 confi ∈ Γに
おいて，Sに属するノードが同時にアルゴリズムAの1原子動
作を実行することによって confi+1になったとき，confi+1 =
C(confi, S,A)と表す．ここで 1原子動作とは，以下の 3つ
の動作を全て行うものとする．

1. 隣接ノードの変数を読み込む

2. 隣接ノードの変数と自身の変数をもとに内部計算を行う

3. 内部計算の結果を自身の変数に書き込む

空でないノードの集合の無限系列 T = S(0), S(1), ...,をス
ケジュールと呼ぶ．状況の無限系列EXEC = conf0, conf1, ...,

が confi+1 = C(confi, S(i), A)を満たすとき，EXEC を「初
期状況 conf0，スケジュール T に対するアルゴリズムAの実

行」と呼び，EXEC(A, T, conf0)で表す．また，T に全ノー

ドが無限回現れるとき，公平なスケジュールという．本稿で

は任意の t ≥ 0に対して，|S(t)| > 0かつ公平であるような
スケジュール (D-daemon)を扱う．

2.5 自己安定アルゴリズム

自己安定アルゴリズム Aは，任意の初期状況から開始さ

れる実行がやがて到達し，その後現れる状況もそれに含まれ

る正当な状況 Λ ∈ Γに対して次の 1，2を満たす．

1.到達可能性: 任意の状況 conf0 ∈ Γと任意のスケジュール
T に対し，EXEC(A, T, conf0)に Λに含まれる状況が現
れる．

2.閉包性: 任意の状況 conf ∈ Λ，ノードの任意の集合 S に

対し，conf’ = C(conf, S,A)とすると conf’ ∈ Λとなる．

つまり，任意の初期状況から開始しても，公平なスケジュー

リングによるアルゴリズム Aの実行は，有限時間内に正当

な状況に到達し，一度正当な状況に到達すると，それ以降の

状況は正当な状況となる．

2.6 自己安定アルゴリズムの多段構成

自己安定アルゴリズム A0, A1, ..., Ak を，各アルゴリズム

Aj(0 ≤ j ≤ i)の出力が Ai+1 の入力となるように組み合わ

せたアルゴリズムAをA0, A1, ..., Ak の多段構成という．ま

た，Aは各Aiのステップを無限にしばしば実行する．ことの

き，A0, A1, ..., Aiがそれぞれ正当な状況に到達すると，Ai+1

の入力が安定し，いずれAi+1は正当な状況に到達する．こ

れをくり返すことで，Akが正当な状況に到達する．つまり，

A0～Ak の全てが正当な状況となり，この時アルゴリズムA

が正当な状況に到達したという．

2.7 アルゴリズム記述形式

本稿ではアルゴリズムを以下の形式で記述する．

入力変数

出力変数

R1: Condition −→ Action
R2: Condition −→ Action
...
...

各ノードは，全てのConditionを上から順に評価し，真と
なる全ての Conditionに対する Actionを実行する．
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2.8 非同期ラウンド

各ノードの計算速度や通信速度が異なるようなシステム

での時間複雑度の尺度として非同期ラウンドがある．直感

的には，全てのノードが少なくとも 1回，1原子動作を行っ
たときを 1 ラウンドと呼ぶ．1 ラウンドの間に 1 原子動作
を何回も行うノードがあってもよい．正確にいうと，S(0)∪
S(1) ∪ ... ∪ S(t1) = V となるような最小の t1 に対して，

R1 = S(0), S(1), ..., S(t1)を第 1ラウンドと呼ぶ．同様に，
S(ti + 1) ∪ S(t1 + 2) ∪ ... ∪ S(t2) = V となる最小の t2に対

して，R2 = S(t1 + 1), S(t1 + 2), ..., S(t2)を第 2ラウンドと
する．本稿ではこのラウンドを用いて，アルゴリズムの時間

複雑度をラウンド数で評価する．

2.9 MST 構築問題の定義

本稿では各ノード vi に IDi,VNi,VEi が与えられたとき，

以下に定義するような MST を G上に構築する自己安定ア

ルゴリズムを提案する．

定義 1 (MSTの定義)
グラフ G = (V,E, c)に以下の条件を満たす部分グラフが

構築されている時，MSTが構築されている．

• G上の連結全域木の中で，重みの総和が最も小さいもの

定義 2 （MST構築問題を解く自己安定アルゴリズムの定義）
与えられる任意の初期状況から実行を開始し，有限時間内

に定義 1を満たす辺の集合を出力するアルゴリズム

3 MST 構築手法の概略

3.1 提案手法で用いる基本戦略

本稿では，グラフ上で根つき木構造を構成している部分グ

ラフをフラグメントと呼び，各フラグメントは相異なるフラ

グメント ID(FID)を持つ．フラグメントを構成する辺をフ
ラグメント構成辺 (FE )と呼ぶ．また，自身の属するフラグ
メント以外のフラグメントに属する (FID が異なる)ノード
と接続している辺を外向辺 (OE )と呼び，その中で重みが最
小の辺を重み最小外向辺 (MOE )と呼ぶ．

図 3: MST 構築の実行例

提案手法では，Gallager
ら [3]より，「グラフ上の任
意のフラグメントのMOE
はMST を構成する辺に属
する．」ことを利用する．ま

ずG上の各ノードを自ノー

ドのみからなるフラグメン

トとする．次に，フラグメ

ントの MOE を選択する．
そして，MOE を共有する
フラグメント対をMOE を
構成辺とするひとつのフラ

グメントにする．その結果を用いて再びMOE を選択し，
MOE を共有するフラグメント対をひとつのフラグメント
にする．以上の動作を G上のフラグメントがひとつになる

(全てのノードが同じ FID を持つ)までくり返すことによっ
て MST を構築する．例を図 3 に示す．図 3 ではノード群
を囲む点線がフラグメントを表す．矢印は各フラグメントの

MOE を表す．ノード間に結ぶ点線はフラグメント構成辺で
あることを表す．このアイデアを具現化した以下の手順を，

自己安定アルゴリズムの多段構成によって実現する．

手順 1. 各ノードを自ノードのみからなるフラグメントに

する

手順 2. 各フラグメントのMOE を求める

手順 3. MOE を共有するフラグメント対をひとつのフラグ
メントにする

手順 4. G上のフラグメント数が 1つになるまで手順 2,3を
くり返す

これらの手順を実現するために，Init(手順 1)，Share(手
順 2)，Merge(手順 3)の 3つの自己安定アルゴリズムを多段
構成にする．以下，各アルゴリズムの概略を説明する．

Init の概略

G 上の各ノードを自ノードのみからなるフラグメントと

する自己安定アルゴリズム．各ノードのフラグメントを構成

するための変数を初期化する．

Shareの概略

フラグメントのMOE をフラグメントを構成するノード間
で共有する自己安定アルゴリズム．各フラグメントの葉ノー

ドから根ノードに向かって順に局所的な (自身に接続する辺と
子ノードから得た情報の中から)MOE を伝える (gathering)．
やがて根ノードはそのフラグメントのMOE を知ることがで
き，それをフラグメント全体に (木構造を用いて)放送する
(broadcasting)．gathering，broadcasting の動作により，フ
ラグメントを構成する全てのノードがMOE を共有する．

Mergeの概略

MOE を共有するフラグメント対をひとつのフラグメント
に結合する自己安定アルゴリズム．各フラグメントは結合回

数を示すレベルを持つ．

同レベルのフラグメントの結合は，両フラグメントをMOE
によって連結にした後に，MOE の両端ノードのうち ID の
小さい方を結合後のフラグメントの根ノードとし，根からフ

ラグメント全体に情報を放送するようにしてフラグメントを

再編すると同時に，レベルを 1増やす．例を図 4に示す．例
4では，ノード群を囲む点線がフラグメントを表す．矢印は
親子関係を表す．ノード内の数字はレベルを表す．3重線は
根ノードであることを表す．
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レベルが異なるフラグメント結合は，まず MOE を構成
辺に加えることでフラグメント対をひとつの連結グラフとす

る．さらに，自身よりレベルの高いノードと FE によって隣
接するノードから順にレベルの高いノードを親とし，レベル

を親ノードと同じにする．そうすることで，レベルの高いフ

ラグメントがレベルの低いフラグメントを吸収するように結

合する．例を図 5に示す．

図 4: 同レベルのフラグメン
ト結合の実行例

図 5: レベルが異なるフラグ
メント結合の実行例

3.2 提案アルゴリズムの構成

図 6: 提案アルゴリズムの多段
構成のイメージ

提案手法では，自己安定

アルゴリズム Init，Share，
Merge を必要な数だけ並
行に動作させる．つまり，

Share によってMOE を求
め (手順2)，その結果を使っ
てMergeによってMOEを
共有するフラグメント対を

ひとつにする (手順 3)．こ
のアルゴリズムの組み合わ

せを 1段とし，これを必要
なだけ積み上げる (多段構
成する)ことで，手順 4のく
り返しを実現する．提案手

法のイメージを図 6に示す．

4 提案アルゴリズム SSSM

SSSM は各ノード vi が固有の識別子 IDi，隣接ノードの

集合 VNi，接続辺の集合 VEi を入力として与えられ，定義

1を満たす部分グラフを構成する隣接ノードの集合FNiと接

続辺の集合 FEi を出力する．

x段目の状況をCx ∈ Γで表し，実行しているアルゴリズム
を Sharex，Mergexと表す．Init の出力はC0となる．Sharex

とMergexを合成したアルゴリズムはCx(x ≥ 0)を入力とし

て，Cx+1を出力する．Init の後に ShareとMergeを n-1 段
合成したアルゴリズム SSSM を各ノードで実行することに

よって得られる状況Cn−1 から FNi，FEiが得られる．(図 7)
各ノードはグラフGのノード数 nを知っていると仮定する．

4.1 定数

各ノード vi は以下の値を持つ．

• IDi：vi の固有識別子

• VNi：vi の隣接ノードの集合

• VEi：vi に接続する辺の集合

IDiは故障にあっても値は変化しないものとし，VNi，VEi

については，故障によって誤った値に変化してもすぐに正常

な値が得られるものとする．

4.2 フラグメントの定義

• フラグメント IDが FIDであるフラグメント F について

以下のように定義する．

F = (Fv,Fe)


・Fv = {vi|FIDi = FID}
・Fe = {(vi, vj)|vi, vj ∈ Fv ∧ (vi, vj) ∈ E}
・∃vi ∈ Fvを根とする木構造をもつ

(viの IDとフラグメント IDは等しい)

4.3 変数

各ノード vi は x段目のアルゴリズムに対して以下の変数

を持つ．

• FIDx
i：vi の属するフラグメントの ID

• FNx
i：同じフラグメントに属する隣接ノード

つまり，FNx
i = {vj |vj ∈ Fv ∧ (vi, vj) ∈ Fe}

• FEx
i：自身に接続しているフラグメント構成辺

つまり，FEx
i = {(vi, vj)|vj ∈ FNx

i }

• PARx
i：親ノード

• tMOEx
i：自身と子ノードの中で重み最小の外向辺

tMOEx
i = (vj , vk)(vj ∈ (FNx

i ∪ {vi} − {PARx
i })∧

vk ∈ VNx
j ∧ vk /∈ FNx

j )

• MOEx
i：自身の属するフラグメントの最小外向辺

• FLx
i：自然数 (vi の属するフラグメントのレベル)
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4.4 各アルゴリズムの入出力関係

各自己安定アルゴリズムの入出力関係を述べる．イメージ

を図 7に示す．

Init i

Share
 0
 i

Merge
 0
 i

Merge
 n-2
 i

VNi  , VEi  , IDi   

VNi  , VEi  , IDi   

FID0
i  , FN0

i  , 

FE0
i   , PAR0

i   

MOE0
i   

FID0
i  , FN0

i  ,  FE0
i   

FL0
i  ,  PAR0

i     

FID1
i  , FN1

i  ,  FE1
i  

FL1
i  ,   PAR1

i  

FIDn-1
i      , FNn-1

i   , FEn-1
i   

FLn-1
i   ,  PARn-1

i   

FNi  , FEi  

Share
 n-2
 i

FID1
i  , FN1

i  , 

FE1
i   , PAR1

i   

MOEn-2
i   FIDn-2

i    , FNn-2
i    , FEn-2

i   

FLn-2
i    ,  PARn-2

i    
FIDn-2

i    , FNn-2
i    ,

FEn-2
i    , PARn-2

i   

Share
 1
 i

MOE1
i   

Merge
 1
 i

FID2
i  , FN2

i  ,  FE2
i  

FL2
i  ,   PAR2

i   

FID2
i  , FN2

i  , 

FE 2
i   , PAR2

i   

図 7: SSSM の各段の入出力関係

4.5 アルゴリズムで使用する述語と変数

• isRootxi //vi が x段目のルートノードであることを表す

述語

isRootxi：FIDx
i = IDi

• isLeafxi //vi が x段目の葉ノードであることを表す述語

isLeafxi：¬ isRootxi ∧ |FEx
i | = 1

• outEdgex
i //vi の x段目の外向辺の集合を表す変数

outEdgex
i = (vi, vj)(FIDx

j ̸= FIDx
i ∧ (vi, vj) ∈ VEi)

• Childx
i //vi の x段目の子ノードの集合を表す変数

Childx
i = FNx

i − {PARx
i }

• cMoex
i //vi が x段目のMOEx

i を接続辺として持ってい

て，その反対端ノード vjがMOEが共有しているかを表
す変数

cMoex
i =


(vi, vj)　 if　 (MOEx

i ∈ VEi∧
(MOEx

i = (vi, vj) = MOEx
j ))

⊥　 if　 other

• minEdgex
i //x段目の viに接続する重みが最小の外向辺

を表す変数

minEdgex
i = (vi, vj)

((vi, vj) ∈ outEdgex
i ∧ wij = min(c(outEdgex

i ))

4.6 初期化アルゴリズム Initi

Initiは G上の各ノードを自ノードのみからなるフラグメ

ントにする自己安定アルゴリズムである (図 8)．アルゴリズ
ムの動作は次のとおり．

• 任意の状態で，ノード viは自ノードのみからなるフラグ

メントとなるように変数を初期化する．

入力変数:IDi,VNi,VEi;
出力変数:FID0

i ,FN0
i ,FE0

i ,FL0
i ,PAR0

i ;

//Initi
IR1：ture → FID0

i := IDi;
FN0

i := null;
FE0

i := null;
FL0

i := 0;
PAR0

i := IDi;

図 8: Initi

4.7 フラグメント MOE 共有アルゴリズム
Sharex

i

Sharex
i はフラグメントを構成するノード間でMOE を共

有する自己安定アルゴリズムである (図 9)．アルゴリズムの
動作は次のとおり．

• 葉ノードのとき，ノード viは接続する外向辺の中から重

み最小の辺を tMOEx
i とする．

• 葉ノードでないとき，ノード vi は接続する外向辺と

tMOEx
Childx

i
の中から重み最小の辺を tMOEx

i とする．

• 根ノードのとき，ノード vi はMOEx
i を tMOEx

i とする．

• 根ノードでないとき，ノード vi はMOEx
i をMOEx

PARx
i

とする．

以上の動作を行うことで，いずれフラグメントを構成する

ノード間でMOE を共有する．

入力変数:FIDx
i ,FNx

i ,FEx
i ,PARx

i ;
出力変数:MOEx

i ;

//Sharex
i

//gathering
SR1：isLeafxi → tMOEx

i := minEdgex
i

SR2：¬ isLeafxi → tMOEx
i :=

min(minEdgex
i , tMOEx

Childx

i
)

//broadcsting
SR3：isRootxi → MOEx

i := tMOEx
i

SR4：¬ isRootxi → MOEx
i := MOEx

PARx
i

図 9: Sharex
i
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4.8 フラグメント結合アルゴリズムMergex
i

Mergex
i で用いる述語を以下に示す．

• MC1 //接続辺にMOE を持っていて他フラグメントと
共有している，かつ両フラグメントのレベルが等しい，か

つ自身の ID の方が小さいことを表す述語

MC1：
cMoex

i ̸= ⊥ ∧ FLx
i = FLx

j ∧ IDi < IDj

(MOEx
i = (vi, vj)である)

• MC2 // 接続辺にMOE を持っていて他フラグメントと
共有している，かつ両フラグメントのレベルが等しい，か

つ自身の ID の方が大きいことを表す述語

MC2：
cMoex

i ̸= ⊥ ∧ FLx
i = FLx

j ∧ IDi > IDj

(MOEx
i = (vi, vj)である)

• MC3 //接続辺にMOE を持っていて他フラグメントと
共有している，かつ自身のフラグメントのレベルが結合

相手のフラグメントのレベルより小さいことを表す述語

MC3：
cMoex

i ̸= ⊥ ∧ FLx
i < FLx

j

(MOEx
i = (vi, vj)である)

• MC4 //接続辺にMOE を持っていて他フラグメント共
有している，かつ自身のフラグメントのレベルが結合相

手のフラグメントのレベルより大きいことを表す述語

MC4：
cMoex

i ̸= ⊥ ∧ FLx
i > FLx

j

(MOEx
i = (vi, vj)である)

• MC5 //MC1，MC2，MC3，MC4 でなく，かつ下段で
子ノードだった隣接ノードが親を変更していることを表

す述語

MC5：
¬MC1 ∧¬MC2 ∧¬MC3 ∧¬MC4∧

PARx+1
j ̸= vi(∃vj ∈ Childx

i )

• MC6 //MC1，MC2，MC3，MC4，MC5 でないことを
表す述語

MC6：
¬MC1 ∧¬MC2 ∧¬MC3 ∧¬MC4∧

PARx+1
j = vi(∀vj ∈ Childx

i )

Mergex
i はMOE を共有するフラグメント対をひとつのフ

ラグメントに結合する自己安定アルゴリズムである (図 10)．
アルゴリズムの動作は次のとおり．

• MC1 のとき，ノード viはMOE をフラグメント構成辺
に追加し，フラグメント対をひとつの連結グラフにする．

その後，自ノードを根とし，さらにレベルを１増やす．

• MC2 またはMC3 のとき，ノード vi はMOE をフラグ
メント構成辺に追加し，フラグメント対をひとつの連結

グラフにする．その後，MOE によって隣接していたノー
ドを親ノードとし，同時にフラグメントレベルとフラグ

メント ID を親の値と同じにする．

• MC4 のとき，ノード viはMOE をフラグメント構成辺
に追加し，フラグメント対をひとつの連結グラフにする．

その後，入力の PARx
i が示すノードを親とし，同時にフ

ラグメントレベルとフラグメント ID を親の値と同じに
する．

• MC5 のとき，ノード viはChildx
i が示すノードの中で親

を変更しているノードを親とし，同時にフラグメントレ

ベルとフラグメント ID を親の値と同じにする．

• MC6 のとき，ノード viは入力の PARx
i が示すノードを

親とし，同時にフラグメントレベルとフラグメント IDを
親の値と同じにする．

以上の動作によって，いずれフラグメント対はひとつの連

結グラフとなり，さらに根つきの木構造を持つ．
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入力変数：

FIDx
i ,FNx

i ,FEx
i ,FLx

i ,PARx
i ,MOEx

i ;
出力変数：

FIDx+1
i ,FNx+1

i ,FEx+1
i ,FLx+1

i ,PARx+1
i ;

//Mergex
i

MR1:MC1 →
FNx+1

i := FNx
i ∪ {vj}(MOEx

i = (vi, vj));
FEx+1

i := FEx
i ∪ {MOEx

i };
PARx+1

i := vi;
FLx+1

i := FLx
i + 1;

FIDx+1
i := IDi;

MR2:MC2 ∨ MC3 →
FNx+1

i := FNx
i ∪ {vj}(MOEx

i = (vi, vj));
FEx+1

i := FEx
i ∪ {MOEx

i };
PARx+1

i := vj ;
FLx+1

i := FLx+1

PARx+1
i

;

FIDx+1
i := FIDx+1

PARx+1
i

;

MR3:MC4 →
FNx+1

i := FNx
i ∪ {vj}(MOEx

i = (vi, vj));
FEx+1

i := FEx
i ∪ {MOEx

i };
PARx+1

i := PARx
i ;

FLx+1
i := FLx+1

PARx+1
i

;

FIDx+1
i := FIDx+1

PARx+1
i

;

MR4:MC5 →
FNx+1

i := FNx
i ;

FEx+1
i := FEx

i ;
PARx+1

i := vj(vj ∈ Childx
i ∧ PARx+1

j ̸= vi);
FLx+1

i := FLx+1

PARx+1
i

;

FIDx+1
i := FIDx+1

PARx+1
i

;

MR5:MC6 →
FNx+1

i := FNx
i ;

FEx+1
i := FEx

i ;
PARx+1

i := PARx
i ;

FLx+1
i := FLx+1

PARx+1
i

;

FIDx+1
i := FIDx+1

PARx+1
i

;

図 10: Mergex
i

5 正当性の証明と時間複雑度の解析

5.1 正当性の証明

まず，正当な状況Cλを定義し，提案アルゴリズムSSSM が
Cλに対して自己安定であることを示すことによって，SSSM
がMST を構築する自己安定アルゴリズムであることを示す．

5.1.1 各段の正当な状況の定義

　　定義 3 各段の状況 Cx の正当な状況は以下のようになる．

C0 :フラグメント数がn個
C1 :フラグメント数が高々n-1個
C2 :フラグメント数が高々n-2個
...
...
Cn−1 :フラグメント数が 1個

5.1.2 正当な状況 Cλ の定義

定義 4 (正当な状況は以下の条件を満たす)

1. Cλ 上の ∀vi, vj において FIDλ
i = FIDλ

j である．

2. Cλ 上のフラグメントはMSTである．

5.1.3 正当性の証明

まず，補題 1～3により，Initi，Sharex
i，Mergex

i がそれぞ

れの問題を解く自己安定アルゴリズムであることを示す．

補題 1 InitiはC0を構成する自己安定アルゴリズムである．

証明

　全ノードが Initi を少なくとも 1回実行すれば C0 が構成

される．その後，値は変化しない． □

C0, ..., Cxが正しく構成されているとき，次の補題が成り

立つ．

補題 2 Sharex
i はいつかはMOEx

i を viの属するフラグメン

トの最小外向辺とする自己安定アルゴリズムである．

証明

　 Sharex
i の動作は gatheringと broadcastingによって構成

されている．gatheringについて SR1より，葉ノードでは 1
度実行されると自ノードに接続する最小外向辺を tMOEと
して，その後は変化しない．SR2より，ノード viの Childx

i

が自ノードに接続する外向辺と子ノードの tMOEの中で重
み最小の辺を tMOEとして，その後は変化しないとする．す
るとノード viは，いずれ自ノードに接続する外向辺と子ノー

ドの tMOEの中で重み最小の辺を tMOEとして，その後は
変化しない．数学的帰納法より，根ノードはいずれ tMOEを
全てのフラグメント構成ノードの外向辺の中で重み最小の辺

として，その後は変化しない．

broadcastingについて SR3より，根ノードでは一度実行さ
れると MOEを tMOEとして，その後は変化しない．SR4
より，viはMOEを PARx

i のMOEとして，その後は変化し
ないとする．すると，Childx

i は，いずれMOEを viのMOE
として，その後は変化しない．数学的帰納法より，全てのフ
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ラグメント構成ノードはMOEを根ノードのMOEとして，
その後は変化しない．

gathering と broadcasting の動作より， Sharex
i は MOEx

i

を vi の属するフラグメントの最小外向辺とする自己安定ア

ルゴリズムである． □

G上の辺の重みは全順序なのでCx上に複数のフラグメン

トが存在するとき，MOE を共有するフラグメント対が少な
くとも 1組は存在する．

C0, ..., Cx が正しく構成されていて Sharex
i の出力が正し

いとき，次の補題が成り立つ．

補題 3 Mergex
i はMOEを共有するフラグメントFiと Fjを

ひとつのフラグメント Fij に結合する自己安定アルゴリズム

である．

証明

　フラグメント Fi，FjのレベルをそれぞれFLi，FLjと呼ぶ．

MOEの両端ノード vi, vj はMC1～MC4のいずれかに該
当し，MOEをフラグメント構成辺に加える．フラグメント
Fi，Fj は木を構成しているので，それらにMOEを構成辺と
して追加したフラグメントFijも明らかに木を構成している．

FLi = FLj，IDi < IDj のとき．

Fiでは，viがMC1に該当し，MR1を実行することでMOE
をフラグメント構成辺に追加して，レベルを 1増加して，自
ノードを根とする．すると，PARx

i が示すノードがMC5に
該当し，MR4を実行することで viを親とし，同時にレベル

とフラグメント IDを vi の値と同じにする．その後，祖先

ノードが順にMR4を実行し，いずれ viから Fiの根までの

経路で vi を根とする親子関係が成立する．

Fjでは，vjがMC2に該当し，MR2を実行することでMOE
をフラグメント構成辺に追加して，親ノードを vi とし，同

時にレベルとフラグメント IDを viの値と同じにする．する

と，PARx
j が示すノードがMC5に該当し，MR4を実行する

ことで vj を親とし，同時にレベルとフラグメント IDを vj

の値と同じにする．その後，祖先ノードが順にMR4を実行
し，いずれ vi から Fj の根までの経路で vi を根とする親子

関係が成立する．

FLi < FLj のとき．

Fiでは，viがMC3に該当し，MR2を実行することでMOE
をフラグメント構成辺に追加して，vj を親とし，同時にレベ

ルとフラグメント IDを vjの値と同じにする．すると，PARx
i

が示すノードがMC5に該当し，MR4を実行することで vi

を親とし，同時にレベルとフラグメント IDを viの値と同じ

にする．その後，祖先ノードが順にMR4を実行する．いず
れ vj から Fi の根までの経路で vj を祖先とする親子関係が

成立する，

Fjでは，vjがMC4に該当し，MR3を実行することでMOE
をフラグメント構成辺に追加して，親ノードを PARx

j が示

すノードとし，同時にレベルとフラグメント IDを親の値と

同じにする．この実行によって PARx
j が示すノードがMC5

に該当することはない．

MC1～MC5に該当しないノードは，MR5を実行するこ
とで入力の親ノードをそのまま親とし，同時にレベルとフラ

グメント IDを親の値と同じにする．
以上より，Mergex

i は Fiと Fj のレベルとフラグメント ID
の値を同じにして，かつMOEによって連結となる根つき木
構造を造る．つまり，Fi と Fj をひとつのフラグメント Fij

に結合する自己安定アルゴリズムである． □

以下の補題にて，アルゴリズム SSSM は正当な状況Cλの

1に対して，到達可能性と閉包性を満たすことを示す．

補題 4 アルゴリズム SSSMは正当な状況Cλの 1に対して，
到達可能性を満たす．

証明

　補題 1より，Initによって C0上に n個のフラグメントが

できる．補題 2，補題 3より C0～Cxが正しくてかつフラグ

メントが複数存在する時，Sharex，Mergex によって少なく

とも 1組のフラグメント対が結合するので，Cx+1上のフラ

グメント数は Cxより少なくとも 1つ減る．よって，Initの
後 Share，Mergeを高々n − 1回繰り返せばフラグメント数
が 1つになる． □

補題 5 アルゴリズム SSSMは正当な状況Cλの 1に対して，
閉包性を満たす．

証明

　正当な状況Cλの 1ではフラグメントが 1つなので外向辺
は存在しない．よって，Shareλ でMOEが ⊥となる．なの
で，Mergeλにおいてフラグメントの結合は起こらず状況は

Cλ のまま変化しない． □

さらに，以下の補題にてアルゴリズム SSSM に従って正当
な状況 Cλの 1に到達した時，Cλの 2も満たすことを示す．

補題 6 Cx上の各フラグメントの最小外向辺はGのMSTを
構成する辺に属する．

証明

　背理法で示す．F = (Fv,Fe) を G の MST とし，Cx の

フラグメント F の最小外向辺 MOE について MOE /∈ Fe
と仮定する．すると，OE ∈ Fe となるような F の外向辺

OE が存在する．しかし，MOE < OE であり，かつ F ′ =
(Fv,Fe−{OE} ∪MOE)も木となり，w(F ′) < w(F )となる
ので矛盾． □

補題 4，5，6により次の定理が成り立つ．

定理 1 アルゴリズム SSSMは正当な状況 Cλに対して自己

安定である．
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よって，提案アルゴリズム SSSM はMST を構築する自
己安定アルゴリズムである．

5.2 時間複雑度の解析

2.8で述べた非同期ラウンドを用いて SSSM が正当な状況
に到達するまでの時間複雑度を評価する．各アルゴリズムの

Conditionが真となるものが複数存在するときは，以下の優
先順位で Actionを実行するスケジュールを仮定し，その下
で評価する．

1. Initi．

2. 各段の Sharex
i とMergex

i に対して，最小となる x．

3. 同一段の Sharex
i とMergex

i とでは，Sharex
i．

つまり，多段構成されたアルゴリズムの下段から順に評

価・実行されるものとする．

定理 2 SSSM は任意の初期状況から O(n2)ラウンドで正
当な状況に到達する．

証明

1ラウンドで各ノードは少なくとも 1原子動作をする．よっ
て，Initi は 1ラウンドで正当な状況になる．

ShareとMergeが実行されると，フラグメントが少なくと
も 1つ減少する．従って，ShareとMergeの組が高々n − 1
段必要となる．一方，k段目における各フラグメントの木構

造の高さは，最悪 k となる．このとき，Shareの gathering
では，葉ノードから根ノードまで順に tMOEが決定されて
いくので kラウンド必要となり，broadcastingでは，根ノー
ドから葉ノードまで順にMOEが決定されていくので kラウ

ンド必要となる．つまり，Shareは 2k ラウンドで正当な状

況になる．また，Mergeでは，結合後フラグメントの根ノー
ドのレベルとフラグメント IDを根ノードから葉ノードまで
順に伝わっていくので kラウンドで正当な状況になる．

Initの上にShareとMergeの組をn−1段重ね合わせるアル
ゴリズム全体では1+3+5+9+...+3(n−2)+3(n−1) = O(n2)
ラウンド必要となる．

よって，SSSMが正当な状況に到達するまでの時間複雑度
は O(n2)ラウンドである． □

6 おわりに

本稿ではMST を構築するアルゴリズムを Share，Merge
という 2つの自己安定アルゴリズムの多段構成を用いて設計
し，その正当性と安定するまでの時間複雑度を評価した．

本稿の 1.で「グリーディ戦略で解ける問題は自己安定ア
ルゴリズムの多段構成を用いて解くことができる」という仮

説を示した．グリーディ戦略で解くことのできる問題のうち

のMST 構築問題については自己安定アルゴリズムの多段構
成を用いて解けることが確認でき，仮説に対する信頼性がよ

り高まった．

グリーディ戦略で解くことのできる問題はマトロイドとい

う組み合わせ論的な構造をもつことが分かっている．そこで，

多段構成とマトロイドの等価性を証明することが今後の課題

である．
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直感的な操作が可能な
分散アルゴリズム学習用シミュレータの提案

長瀧 寛之† 山内 由紀子‡ 角川 裕次§

1 背景

情報科学の教育において，分散アルゴリズムは近年重要

な学習項目として位置づけられている [1]．分散アルゴリ
ズムは，ネットワークでつながった複数のプロセスが非同

期かつ並列に実行し，また各プロセスの実行のタイミング

は非決定的要素の影響を受けるなど，その動作は非常に複

雑である．そのため理論的な説明だけでは，学習者にアル

ゴリズムの肝要を理解させることが難しい．

そこで，シミュレータを用いた可視化によって学習者に

分散アルゴリズムの具体的な動作を示そうとする試みが行

われている [2]．ただし提示される可視化情報をただ眺め
るだけでは学習効果は低いため，学習者が自らシミュレー

タを操作して，理解したいアルゴリズムについて様々な動

作例を対話的に観察できることが重要である [3, 4]．しか
し従来の学習用分散アルゴリズムシミュレータは，シミュ

レーション実行に伴う操作が煩雑でわかりにくく，結果と

して様々な実行事例を学習者自身で観察できるという学習

環境を実現できていない [5]．
ところでインタフェースの研究分野では，タンジブル

(tangible)インタフェースが注目を集めている [6]．tangible
インタフェースは，コンピュータ上の仮想オブジェクトを

それに対応する実物体の物理的な動きによって直感的に操

作するというものである．著者らはこの特性が，仮想的な

モデルを扱う分散アルゴリズムのシミュレーション制御に

おいても有効ではないかと考えた．

以上より著者らは，tangibleインタフェースによる直感
的な操作を指向した分散アルゴリズム学習用シミュレータ

の構築を目指すという着想に至った．本稿では，既存研究

と比較検討することで本研究の方向性を示し，現在検討し

ているシミュレータの設計アイデアについて述べる．

2 関連研究

分散アルゴリズム学習支援の既存研究のほとんどは，シ

ミュレータを用いたアルゴリズムの可視化を行う事例であ

る [2, 5, 7]．いずれの研究事例も，分散アルゴリズムの基
本概念を学習者に理解させることが難しいという問題認識

で共通しており，効果的な可視化やそのためのシステム設

†岡山大学教育開発センター
‡奈良先端科学技術大学院大学情報科学研究科
§大阪大学大学院情報科学研究科

計の工夫に焦点を当てることで，分散アルゴリズムの動作

を分かりやすく学習者に示すことを目標としている．

一方ユーザによるシミュレータ操作という点では，主に

マウスクリックによるコマンド選択 [5, 7]や独自の記述言
語でのプログラミング [2, 5]によってシミュレーション実
行の制御を行い，またユーザが能動的に必要な情報を選択

表示してシミュレーション結果を観察する [2, 5]というア
プローチが多い．これらの設計はいずれも，性能評価を目

的とした従来の分散システムシミュレータがベースである

と考えられる．しかしアルゴリズムを十分に理解している

ことが前提のこれらの操作体系は，まだ十分にアルゴリズ

ムを理解していない学習者が様々な実行例を観察する環境

として適しているとは言いがたい．

本研究では，問題認識は既存研究と共通しているが，そ

の解決方法として，操作体系の改善に焦点を当てている点

が既存研究と異なる．具体的には，学習者がより直感的に

シミュレーション制御が行えるインタフェースを適用する

ことで，試行錯誤的なシミュレーションによる学習スタイ

ルを実現しようと試みるものである．

3 シミュレータ概要

本シミュレータのシステム概念図を図 1 に示す．本シ
ミュレータのユーザは主に分散アルゴリズムの学習者であ

り，演習課題や自主学習などの目的で利用することを想定

している．本システムは分散アルゴリズムの授業等におけ

る利用を想定し，アルゴリズム定義情報やデバイス操作の

対応情報については，事前に教師が登録するものとする．

ユーザは tangible デバイスを操作することで，アルゴ
リズム実行中の分散システムの動作を制御し，シミュレー

ションに変化を起こしながら，その状況や結果を PCディ
スプレイ上で確認する．ここでインタフェースとして用い

る tangibleデバイスは，分散システムモデル上のプロセス
1つに対して 1つずつ用意する．具体的には，あるデバイ

スに対する物理的な操作を，対応するプロセスの状態変化

と対応付ける．これにより，プロセスに直接触る感覚でシ

ミュレーションを制御する操作方法を実現する．また複数

のデバイスを同時に操作できることから，動作の非同期性

や並列実行という分散アルゴリズムの性質を体感しやすい

という効果も期待できる．

実際の入力デバイスとして，振る，傾ける，裏返す，光

を当てるなど様々な物理的操作を入力できるよう，加速度



図 1: システム概念図

や照度などを検出可能なセンサデバイスを採用する．こ

れにより，物理的にプロセスに影響を与える感覚での操作

を実現すると同時に，マウスやキーボードでは限界がある

様々な入力パターンを 1デバイスで実現できる．
ユーザの入力デバイス操作は，シミュレーション実行前

のネットワーク構築，またシミュレーション実行中のプロ

セス制御に影響を与える．例えばネットワーク構築時には

「2つのデバイスを同時に振るとリンク生成 or切断」「振
り方の速さでリンクの重み付けを変化」など，シミュレー

ション実行中は「デバイスに強い光を当てると，対応プロ

セスが initiatorとして動作」「デバイスを裏返すとプロセ
ス故障発生」など，デバイス物理的な操作がプロセス内外

の状況変化のトリガとして対応付けられる．アルゴリズム

ごとに制御したいトリガや対応付けたいデバイス操作は異

なると考えられるため，シミュレーション実行においては，

プロセスが実行するアルゴリズムの定義情報とともに，デ

バイス操作とトリガ制御操作の対応付け情報を別途外部か

ら定義することとする．

また分散アルゴリズムはネットワーク上の様々な箇所で

状況が変化していくことから，それらを同時にディスプレ

イ上に表示しては，ユーザが情報過多による混乱を起こす

可能性がある．既存システムはユーザが能動的に提示情報

を選択する必要があるが，本システムではデバイス操作に

連動した提示情報の自動制御を行う方法を考える．一例と

して，あるデバイスを操作している間，そのデバイスに対

応するプロセスは内部データを細かく表示し，近傍プロセ

スの情報は現在の状態のみ簡略表示，それ以外のプロセス

の情報は非表示とする方法を検討している．これにより，

情報表示のためのユーザ操作を極力なくし，情報過多によ

る理解の阻害を防ぐ．さらに提示情報の自動制御によって，

注目すべき情報へ学習者の意識を誘導し，アルゴリズムの

基本概念への気づきを促す効果も狙う．

4 進捗状況と今後の課題

本研究のアイデアを検証するため，現在本シミュレータ

のプロトタイプの構築を急いでいる．センサデバイスに

は SunSPOT[8]を用いることにし，PC側のプログラムは
Javaによるスタンドアロンアプリケーションとして開発す
る．シミュレータのコア部分の開発は既に進んでおり，現

在 SunSPOTとシミュレータ部の連携モジュールと，GUI
での表示情報制御の実装が残っている．

プロトタイプの完成次第，予備的な評価実験を行い，本

研究のアイデアの検証と必要機能の再検討を行う．特に，

アルゴリズムごとに，どのようなデバイス操作とトリガの

関連付けが考えられるかについて，またデバイスの操作と

連動した情報提示の手法について，実験を通して最適な手

法を検討していく予定である．
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アルゴリズム学習向け誤り発見型演習のための
カスタマイズ可能な問題自動生成システム

藤原啓 †，長瀧寛之‡，大下福仁†，角川裕次†，増澤利光†
†大阪大学大学院情報科学研究科コンピュータサイエンス専攻

‡岡山大学教育開発センター
　概要 本研究では，ソースコードに含まれるアルゴリズム上の誤りを発見し修正する “誤り発見型演習”の問題を自動生成する
ことを目標に，任意のアルゴリズムに対して問題の自動生成を行う手法を提案する．本手法は，ソースコードへの誤り挿入位置決
定に関する処理を外部定義可能にすることで，ソースコードで実装されているアルゴリズムに応じて，誤り挿入位置をカスタマイ
ズ出来るようにすることを可能とすることを狙う．
　本稿では，誤り挿入位置候補の構文を外部定義するための仕様について紹介し，本仕様によってアルゴリズムに応じた誤り挿入
位置の決定が可能となったことを確認する．

1 はじめに

アルゴリズムの学習は，情報科学の学習において重要

とされている分野の一つである [1]．アルゴリズム学習

における学習者の理解度向上を狙った 1 つの演習形式

として，アルゴリズムを実際にプログラミングさせる形

式の演習も行われている．正しいプログラムを作成す

るためにはアルゴリズムを十分に理解している必要が

あるので，プログラミングはアルゴリズムの理解度向上

には有効であると思われる．しかしプログラミングは，

構文エラーなどの言語仕様に関する事柄に時間と意識

を取られやすく，本来の目的であるアルゴリズムの理解

に学習者を集中させにくいという問題がある．

この問題に対して，間違い探し演習 [2]が提案されて

いる．間違い探し演習の手順は以下の通りである．(1)

教師は実装したアルゴリズムの名称とソースコードを

学習者に提示する．ただし，提示するソースコードに

は，何らかのアルゴリズ上の誤りが含まれている．(2)

学習者はソースコードに含まれる誤りを発見し，該当部

分を正しく動作するように修正する．(3)学習者は，正

しいアルゴリズムとどのように矛盾しているかを考察

する．

間違い探し演習では，学習者がソースコード全体を自

分で実装する必要はない．よって，構文エラーなどのア

ルゴリズムの理解と関係のない事柄に注意を払う必要

が減るので，教師はアルゴリズムの理解に焦点を絞った

演習を行うことができる．また，学習者の解答は，教師

が提示したソースコードの一部を書き換えただけのも

のであるため，ソースコードの書き換えられた箇所を見

るだけで採点が可能となる．したがって，教師にとって

は採点の時間的負担を軽減することも可能となる．

著者らは以前より，間違い探し演習問題を自動生成す

る手法を提案している [2]．しかし既存の手法では対応

可能なアルゴリズムが限定されるため，より多くのア

ルゴリズム学習に対応できるようにする必要があった．

そこで著者らは，誤り挿入のプロセスをシステム外部で

容易に定義できるようにすることで，ソースコードで実

装されているアルゴリズムに応じて，誤り挿入位置をカ

スタマイズ出来るようにすれば良いのではないかと考

えた．

本稿の構成は以下の通りである．まず，2章で既存手

法の概要を説明し，3 章で提案手法を具体的に説明す

る．次に，4章で提案システムにより実際に任意のアル

ゴリズムを実装したソースコードに対して適切に誤り

挿入位置を決定できるかの考察を行い，最後に 5章で本

研究についてまとめる．

2 既存手法

本研究での提案手法に先立って，著者らが文献 [2]で

提案した間違い探し演習の自動生成手順について説明

する．．自動生成の手順は以下の通りである．(1) アル

ゴリズムの設計手法であるアルゴリズム設計パラダイ

ムに基づいてアルゴリズム学習上有用な誤り挿入位置

の候補を決定する．(2)誤り挿入位置の候補から実際に

誤りを挿入する箇所を選択する．(3)誤り挿入位置の構

文構造に対応する誤りパターンを適用する．既存研究

における間違い探し演習問題自動生成システムを図 1

に示す．システムでは、まず C 風言語で記述された入

力ソースコードに対して字句構文解析を行い，C風言語

のソースコードを構文木を表すリストのデータ構造に

変換した中間コードを出力する．誤り挿入位置決定部

では，中間コード中の誤りを挿入する位置を抽出する．

最後に，誤りパターン適用部で，誤り挿入位置決定部で

抽出した誤り挿入位置に対して，適切な誤りパターンを

適用する．教師は基となるソースコードとパラダイム

を指定することで，誤りを含むソースコードを自動的に

作成することが出来る．

既存研究で構築された演習問題自動生成システムは，

アルゴリズム学習で扱われることの多い分割統治法，再

帰，動的計画法，貪欲法の 4つのパラダイムを対象とし



図 1 既存研究における間違い探し演習問題自動生成
システム

ている．しかし，全てのアルゴリズムが，4種類のパラ

ダイムに分類されるわけではなく，既存手法では対応パ

ラダイムを拡張する度に，システムのプログラムコード

を改修する必要がある．そこで著者らは，誤り挿入位置

を特定するパターンをシステム外部でデータファイル

により定義できるようにすることで，自動生成可能なア

ルゴリズムの範囲を容易に拡張できるのではないかと

考えた．次章で本研究の提案手法である，誤り挿入位置

をパターンにて記述する手法について議論する．

3 提案手法

本章では，提案手法の概要を述べる．提案システムに

対する要求事項は以下の通りである．

∙ 新しいパラダイムに対応する誤り挿入位置の定義
を追加できるようにすること．

∙ 既存のパラダイムに対応する誤り挿入位置の定義
を修正・拡張できるようにすること．

∙ 誤り挿入位置の定義の追加・修正は，外部のデータ
ファイルで追加できるようにすること．つまり，シ

ステム本体を直接再構築する必要が無いような仕

組みにすること．

以上の要求仕様を満たすため，本研究では，図 1中の

誤り挿入位置決定部に着目した．誤り挿入位置の定義

を追加・修正する際には，誤り挿入位置決定部で利用す

るプログラムを，外部データファイルの情報に応じて変

更出来る仕組みが必要がある．この仕組みを実装した

本研究における間違い探し演習問題自動生成システム

を図 2 に示す．提案システムでは，誤り挿入位置の定

義を記述した外部データファイルである誤り挿入位置

設定ファイルの情報を利用して，誤り挿入位置決定部で

利用するプログラムを本システムが内部で動的に生成

することで，利用者がシステム本体を再構築することな

く，誤り挿入位置の定義の追加，修正を行うことが可能

図 2 本研究における間違い探し演習問題自動生成システム

である．次節以降，本研究において誤り挿入位置を決定

する方法，及び誤り挿入位置設定ファイルの概要につい

て述べる．

3.1 誤り挿入位置の特定

誤り挿入位置決定部では，ソースコード中のどの位置

に誤りを挿入するかを決定する作業を行う．誤り挿入

位置決定部で利用するプログラム (以下誤り挿入位置決

定プログラム)は，誤り挿入位置設定ファイルの内容を

元に，雛形ファイルを用いて自動で生成する．雛形ファ

イルとは，誤り挿入位置決定プログラムの土台となる部

分を記述したファイルである．具体的には，中間コード

を走査する際に利用する構文，抽出した誤り挿入位置か

ら実際に誤りを挿入する位置を選択する際に利用する

構文の 2種類である．この雛形ファイルに対して，誤り

挿入位置設定ファイルに記述されている内容に従い，必

要となるプログラム断片を追加することによって，誤り

挿入位置決定プログラムを生成する．

3.2 誤り挿入位置設定ファイル

そこで，誤り挿入位置として抽出する構文の構造を指

定する際に必要な要素について検討し，それぞれの要素

に対応する誤り挿入位置設定ファイルの記述法を検討

した．以降では，構文の構造を指定する際に必要な 3つ

の要素について説明する．

∙ 構文の種類：構文の種類とは，代入文，if文などの

プログラム中で使用される文の種類を表す．誤り

挿入位置には，ソースコード中の文，式，さらに制

御構文など複数の式の集合が該当する．よって，誤

り挿入位置を指定する際には，誤り挿入位置で使

用されている構文の種類を指定することが必要で

ある．



∙ 構文の構成要素：構文の構成要素とは，構文の種類
で指定した文のうち，誤り挿入位置として抽出すべ

き箇所を表す．例えば，構文の種類として関数呼出

文を指定した場合，構文の構成要素としては，関数

呼出文そのものと関数呼出文の引数の 2 種類考え

られる．

∙ 構文の条件：構文の条件とは，指定した種類の構文
のうち，どの文を適切な誤り位置とするかを指定す

るための条件である．構文の種類を指定しただけ

では誤り挿入位置を決定することが出来ない場合

がある．例えば，構文の種類として代入文を指定し

た場合，全ての代入文が誤り挿入位置となるため，

誤り挿入位置として不適切な代入文に誤りが挿入

されてしまう可能性がある．そのため，構文の条件

も同時に指定する必要がある．

以上で述べた，構文の種類，構文の構成要素，及び構

文の条件の 3 つの要素を用いて誤り挿入位置を指定す

る．例として，再帰呼出文を誤り挿入位置として指定す

る場合，構文の種類は「関数呼出文」，構文の構成要素

は「関数呼出文」及び「関数呼出文の引数」，構文の条

件は「関数呼出文で呼び出す関数名と，関数呼出文が所

属している関数名が一致していること」となる．

誤り挿入位置の構文構造を誤り挿入位置設定ファイ

ルで記述するために，誤り挿入位置設定ファイル記述用

の構文を定義する．必要となる記述法を決定するため

に，既存研究で対応済みのパラダイムで誤り挿入位置を

特定する際に利用されていた，構文の種類，構文の構成

要素，構文の条件を解析した．既存研究で対応済みのパ

ラダイムは，アルゴリズムの講義において扱われること

の多いものである [3]ため，解析結果をもとに記述法を

決定することで，誤り挿入位置を記述する際に必要な構

文は網羅できると考えた．決定した記述法の要素の詳

細は付録 Aに記載した．

定義した記述法を用いて，再帰呼出文用の誤り挿入

位置設定ファイルを記述した例を図??に示す．この例

では，中間コードを走査し (search)，関数呼出文を見

つけた場合 (found-call)に，found-call以降の部分を適

用する．if文に対しては，呼び出す関数名 (call-fname)

と，関数呼出文が所属している関数名 (fname) が一致

(==)しているかどうかを判定し，結果が真であれば関

数呼出文と，関数呼出文の引数を誤り挿入位置として抽

出する (enbug-call及び enbug-call-arg)．

4 提案システムの評価

4.1 概要

本研究の提案手法について評価を行う．評価の項目

は以下の通りである．

図 3 再帰呼出文の誤り挿入位置設定ファイル記述

図 4 シェルソートのソースコード

1. 既存研究で適切な誤り挿入が出来るパラダイ

ムについて，誤り挿入位置設定ファイルを記述す

ることが可能かどうかを検討

2. 既存研究では適切な誤り挿入位置を特定する

ことが出来なかったソースコードに対して，ユー

ザが指定したい位置を誤り挿入位置として抽出

可能かどうかを評価

評価項目 1について，誤り挿入位置設定ファイル用に

定義した構文で，既存研究で適切に誤りを挿入すること

が可能なパラダイムについて，等価な誤り挿入を行う誤

り挿入位置設定ファイルを記述した結果，すべて記述で

きることが確認できた．これによって，本手法により既

存手法を置換することが可能であることが評価できた．

評価項目 2については，もし抽出が可能であれば，提

案手法は既存手法よりも誤り挿入位置の特定という点

において優れていると考えられる．

既存手法で誤り挿入位置を特定できなかったものの 1

つとして，シェルソートのソースコードを利用して評価

を行った．

シェルソートとは，ソートアルゴリズムの一つで、挿

入ソートを応用したアルゴリズムである。本研究での

評価において，シェルソートを実装したソースコードの

誤り挿入位置を，「ソーティングを行う間隔を定義する

ための変数を更新する文」とした．評価に使用したシェ

ルソートのソースコードを図 4 に，誤り挿入位置設定

ファイルの記述例を図 5に示す

誤り挿入位置を抽出するための手順は，以下の通りで

ある．

手順 1 間隔を定義するための変数を抽出する

手順 2 手順 1で抽出した変数を更新する文を誤り挿入



図 5 誤り挿入位置設定ファイル記述例 (for文を利用
したシェルソート)

位置として指定する

シェルソートにおける間隔を定義するための変数は，

ソースコード中のループ文のうち，一番外側にあるルー

プ文の条件式に現れる．これは，内側にあるループ文

は，挿入ソートを行うためのループ文となっているため

である．そこで，手順 1において間隔を定義するための

変数を抽出する際には，一番外側のループ文の条件式で

使用されている変数名を抽出することにした．また手順

2では，代入文左辺の変数名，又はインクリメント文で

使用される変数名が，手順 1で抽出した変数名と一致し

た場合に，変数更新文を誤り挿入位置として抽出する．

ただし，for文を使用したソースコードの場合，一番外

側の for文における第 3引数が，間隔を定義するための

変数を更新する文となるので，誤り挿入位置として抽出

する．図 5においては，「中間コードを走査し (search)，

for文を見つけた場合に (found-for)，for文がループ文

の内部に含まれていなければ (not (in-loop?))，for 文

の第 3 引数を誤り挿入位置とする (enbug-for-cond3)」

という記述となる．

本研究の提案手法によって誤り挿入位置を特定する

ことが出来るかどうかを検討した結果，誤り挿入位置

を抽出することができた．また，同じ構造で記述された

ソースコード，即ち，変数名が異なっていたり，改行位

置が異なっていても，誤り挿入位置を抽出することが可

能である．

5 終わりに

本研究では任意のアルゴリズムを実装したソースコー

ドに対して間違い探し演習問題を自動生成する手法を

提案した．特に自動生成において，誤り挿入位置の決定

法をカスタマイズする機能を実現した．その実現方法

として，誤り挿入位置の構文構造を定義した誤り挿入位

置設定ファイルをパラダイムごとに用意することで，誤

り挿入位置設定ファイルの情報から，誤り挿入位置決定

部で動作するプログラムのソースコードを自動的に生

成する手法を紹介した．また，誤り挿入位置設定ファイ

ルを記述するために利用する記述用構文の文法を定義

した．

評価結果から，今回提案した手法により，対応パラダ

イムの拡大とともに，生成できる演習問題の種類を拡張

できることを確認した．

今後の課題としては，誤り挿入位置設定ファイルにお

いて，記述仕様のさらなる改良とともに，教師がより容

易にファイルを構築できるような GUIの検討があげら

れる．また，対応言語を任意の言語に拡張可能な仕組み

の構築も今後検討すべき事項である．
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付録 A パラダイム設定ファイル記述
用構文の要素

A.1 構文の種類

1. 関数呼出文

2. 変数更新文

3. 代入文

4. if文

5. return文

6. while文

7. do-while文

8. for文

A.2 構文の構成要素

1. 関数呼出文 𝑓(𝑥)

（a） 全体‘𝑓(𝑥)’

（b） 引数‘𝑥’

2. 変数更新文

3. 代入文

4. if文 if(𝑐𝑜𝑛𝑑𝑖𝑡𝑖𝑜𝑛)

（a） 全体 ‘if(𝑐𝑜𝑛𝑑𝑖𝑡𝑖𝑜𝑛)’

（b） 条件式 ‘𝑐𝑜𝑛𝑑𝑖𝑡𝑖𝑜𝑛’

5. return文の引数

6. while文の引数

7. do-while文の引数

8. for文 for(exp1;exp2;exp3)

（a） 第 1引数 ‘exp1’

（b） 第 2引数 ‘exp2’

（c） 第 3引数 ‘exp3’



A.3 構文の条件

1. 特定の関数の名前を取得する構文

（a） 関数呼出文で呼び出す関数

（b） 構文が所属している関数

2. 特定の変数の名前を取得する構文

（a） 変数更新文で更新される変数

（b） 代入文の左辺で使用されている変数

（c） 関数呼出文の引数で使用されている変数

（d） 代入文の右辺で使用されている変数

（e） for 文の繰り返しのインデックスとなる

変数

3. 特定の変数の名前と，その変数を含む文や式が

所属している関数の名前を取得する構文

（a） 変数更新文で更新される変数

（b） 代入文の左辺で使用されている変数

（c） 関数呼出文の引数で使用されている変数

（d） 代入文の右辺で使用されている変数

（e） for 文の繰り返しのインデックスとなる

変数

4. 特定の変数が純変数と配列変数のどちらであ

るかを取得する構文

（a） 変数更新文で更新される変数

（b） 代入文の左辺で使用されている変数

5. 特定の構文の実行過程に含まれているかを判

定する構文

（a） if文

（b） while文

（c） do-while文

（d） for文

（e） ループ文の実行過程に含まれる if文

6. 特定の箇所を探索するための構文

（a） if文の実行過程

（b） while文の実行過程

（c） do-while文の実行過程

（d） for文の実行過程
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概要

This paper proposes a new scheme for web page recom-
mendation which reflects the preference of each user to
the recommended pages in an efficient and effective man-
ner. The basic idea of the scheme is to combine the notion
of preference footprint to browsed pages with the collabo-
rative filtering. More concretely, we introduce the notion
of “tags” similar to conventional SBS (Social Bookmark
Service), and attach all tags associated with a user to
a page when it is browsed by him. We implemented a
prototype of the proposed scheme, and conducted pre-
liminary experiments to evaluate the performance of the
scheme. The result of experiments indicates that it takes
less than 0.5 sec to reorder a list of 500 URLs received
from a search engine according to the preference of users.

1 Introduction

According to the rapid popularization of ICT (Infor-
mation and Communication Technology) and the WWW,
the number of web pages in the Internet explosively in-
creases in recent years. In order to find a demanded page
from such enormous number of pages, we usually utilize
search engines such as Google and Yahoo!, in which the
contents of web pages are periodically collected to a cen-
tral server, and after receiving a query from a user, the
server retrieves collected information to return a list of
URLs matching the query. An increase of the number of
web pages also increases the number of hits for a given
query, which significantly increases the ratio of unneces-
sary pages in the search result. Thus, in order to exclude
such unnecessary pages from the search result, most of
conventional search engines try to give an appropriate
“rank” to each page, and recommend each user “higher
ranked pages” which seem to be relevant to the interest
of many users.

However, such a popularity-based ranking scheme does
not help to find highly specific pages, such as the pages

interesting for primary school children and the pages that
attracts attention in a leading-edge field. In order to re-
solve such problem of conventional search engines, several
ideas have been proposed in the literature to reflect the
preference of users to the page ranking. A representa-
tive of such approaches is SBS (Social Bookmark Service)
[6, 7], in which each user is allowed to conduct an explicit
annotation of tags to each page. Another approach is to
focus on the browsing history of users, as in Google per-
sonalized search. Although such history-based approach
would be effective to automatically acquire the prefer-
ence of users, many internet users do not want to register
his private information to the system, and to disclose his
browsing history to the other users.

In this paper, we propose a new web page recommen-
dation system which can reflect the preference of each
user to the recommended result in an efficient and effec-
tive manner. The basic idea of the proposed scheme is
to combine the notion of preference footprint to browsed
pages with the collaborative filtering. To this end, we
introduce the notion of “tags” similar to conventional
SBSs, but in contrast to SBSs, we associate those tags
to each user, and attach all tags associated with a user
to a page when it is browsed by the user. Tags attached
to pages are shared by all users. As a result, we could
acquire the information on the distribution of interest of
users relevant to the page, without forcing each user to
explicitly designate “what kind of page it is” as in SBSs.
It significantly reduces the load of users compared with
conventional SBSs. In addition, it reduces the psycholog-
ical resistance of users, since it needs no registration, and
the preference of users is processed merely in a stochas-
tic manner. We expect that such favorable properties
of the proposed system motivate many internet users to
use our system, which increases the chance of collecting
a large amount of tags compared with conventional tag-
based page recommendation systems.

The remainder of this paper is organized as follows.
Section 2 outlines related work including an overview of
collaborative filtering. Section 3 describes our proposed
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system, and the details of our prototype system are de-
scribed in Section 4. Finally, Section 5 concludes the
paper with future problems.

2 Related Work

Conventional page ranking schemes can be classified
into two categories; i.e., page-centered schemes and user-
centered schemes. The former schemes calculate the
ranking of pages merely by referring to the information
attached to each page, and the latter schemes try to re-
fine a (page-centered) ranking by taking into account the
information on each user; i.e., it tries to personalize the
resultant ranking.

2.1 Page-Centered Schemes

A page-centered ranking scheme returns the same list
of URLs to all users without considering the personal in-
formation of each user. An advantage of such approach
is high reproducibility of the search result. However,
it is generally difficult to find an unpopular page from
such universal list, and in addition, the outcome of page-
centered schemes is easily affected by an adversarial be-
havior of selfish users such as SEO (Search Engine Opti-
mization) [11, 12].

2.2 User-Centered Schemes

In contrast to such schemes, a user-centered scheme
takes into account the personal information of each user
to obtain a personal ranking which is not (significantly)
affected by the popularity of pages. There are two types
of user-centered schemes; i.e., schemes which merely rely
on the personal information of a single user, and schemes
based on the sharing of personal information among sev-
eral users.

An example of the first type is Rerank.jp developed by
Yamamoto et al. [4]. This scheme reorders the search
result obtained by Yahoo! JAPAN Web API*1 using
editorial operations manually conducted by each user.
More concretely, each user executes either “emphasis”
or “delete” of keywords shown in a tag cloud, to change
the importance of keywords in the search result (i.e., a
page containing an emphasized word in its title or snip-
pet will be given a high rank, and a page containing a
deleted word will be given a low rank). Another example
is Google personalized search, which allows each user to
have a ranking according to his preference which is not
disclosed to the other users.

A representative of the second type is the collaborative

*1 http://developer.yahoo.co.jp/start/

filtering. In this method, several users sharing similar
interests are classified into a cluster, and the rank of a
page is refined by referring to the preference (or reputa-
tion) of the other users in the same cluster. In the next
subsection, we overview related work concerned with the
collaborative filtering.

2.3 Collaborative Filtering

Recommendation systems based on the collaborative
filtering can be classified into two categories by the type
of information used in the clustering; i.e., recommenda-
tion based on explicit information and recommendation
based on implicit information.

Explicit Information: The term “explicit” means
that it is explicitly designated by the users as in annota-
tion, or provided via appropriate feedback tools. In gen-
eral SBSs, annotation is regarded as a private comment
attached to the bookmark; i.e., it generally increases the
load of users. Although such load of users could be re-
duced by using memorandum instead of annotation, it
causes another problem since memorandum may contain
ad hoc representation specific to the users. Sasaki pro-
posed a method [5] to overcome such problem, by focus-
ing on the collection of pages which are attached common
tags by different users, rather than focusing on the ad hoc
representation of those tags.

User profile is another source of explicit information
used in many existing recommendation systems. How-
ever, it is hard to collect such private information in our
case, since general internet users do not want to disclose
there preferences, although the load of collection could be
reduced by using a simple inquiry form [3] and semantic
web technologies [9, 10].

Implicit Information: There are a lot of informa-
tion recommendation systems based on an implicit in-
formation collected from the users, e.g., Amazon.com,
YouTube, and RSS feed provided by goo. In those sys-
tems, a variety of vita information are used as the source
of information, such as browsing history, purchase his-
tory, operation record, and retrieval words and phrases
history. Intuitively speaking, those systems try to trace
the “footprints” implicitly given by the users.

A drawback of such approaches is that the contents rel-
evant to a user must be simultaneously contained in the
history of (another) user, to realize an efficient recom-
mendation. Another drawback is that we can not distin-
guish between intentional and random visits merely via
a sequence of visits. Such a drawback could be partially
overcome by measuring the browsing time (e.g., one can
identify a browsing as an intentional one if the browsing
time exceeds a predetermined threshold), but we can not
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measure such time at the server side, and a measuring at
the client side causes an additional cost.

3 Proposed Method

In this section, we propose a new page recommendation
system. This system is designed to collect user’s prefer-
ence without forcing any cost and stress to the users.

3.1 Source of User Information

The basic technique used in the proposed system is user
tag and preference footprint.

User tag (U-tag, for short) is a keyword (or a
keyphrase) representing the preference of each user, e.g.,
baseball, major league, and red sox. Each user can regis-
ter any U-tag representing his preference to the system,
if it is not registered. When a user browses a web page
by clicking a hyperlink provided by the system, all U-tags
associated with the user are attached to the URL and are
recorded to the system.

Preference footprint (PF, for short) is a collection of
U-tags attached to the URL of a page, which represents
the characteristics of the page and is used to recommend
a page to an interested user. Note that PF is different
from annotation of tags in SBSs, in a sense that: PF
indicates “what type of users browsed that page,” while
the meaning of conventional tags is “what is the charac-
teristics of that page.” In addition, in our system, every
user is also associated with a set of U-tags (similar to
web pages), which enables a direct evaluation of the sim-
ilarity of pages and users via calculating the similarity of
the corresponding sets of U-tags (see Section 3.3 for the
details).

3.2 Basic Flow of Recommendation

The basic flow of the recommendation process is de-
scribed as follows:

1. At first, each user registers a set of U-tags represent-
ing his preference, to the system. Note that each
user can register several U-tags. Let T (u) denote
the set of U-tags associated to user u.

2. User u sends a query to a search engine through our
system. See Figure 3.1 for illustration. After receiv-
ing a list of URLs from the search engine, the system
reorders the list according to the similarity between
T (u) and U-tags associated to each URL, and for-
wards the reordered list to the requesting user u.

3. The list of URLs shown to u is augmented with a list
of corresponding PFs for each URL (if any). User u

selects a URL in the list if he is interested in the
contents of the web page. (At this point, u can refer

図 3.1 Basic flow of recommendation.

to U-tags associated to URLs shown in the list, and
he can use such tags to navigate the keyword search
through our system. See Section 3.4 for the details.)

4. After receiving a URL selected by user u, the system
adds U-tags contained in T (u) to the set of U-tags
associated with the selected URL.

In the following, we describe the way of calculating sim-
ilarity between two sets of U-tags (Section 3.3) and the
way of clustering URLs according to the similarity be-
tween URLs (Section 3.4).

3.3 Calculation of Similarity of Tags

We adopt the cosine similarity as the measure of sim-
ilarity between two sets of U-tags. More concretely, we
consider a vector space model (VSM) in which a set of
U-tags is represented by a vector, and the similarity be-
tween two sets is evaluated by calculating the similarity
between two corresponding vectors. Each coordinate in
the VSM corresponds to a U-tag; i.e., a vector has a non-
zero entry at the ith coordinate iff the corresponding set
contains the ith U-tag. If it has a non-zero value, the
value of the ith coordinate is determined by applying a
function known as tf-idf [2], in the following manner.

3.3.1 tf-idf

Let S be a multiset of U-tags associated with a URL
or a user, and t be a U-tag contained in S. At first,
function tf is defined as the number of occurrences of t in
S (if S is a set of U-tags associated to a user, the value
of function tf(t, S) is either zero or one). Next, function
idf is defined such that a U-tag specific to the set takes
a large value, and U-tags commonly contained in many
sets take a small value. More concretely, function idf is

3



defined as follows:

idf(t) = log(N/nt) (3.1)

where N is the total number of multisets, and nt is the
number of multisets containing t. By definition, a popular
tag which is contained in many sets takes a small value
close to zero, and conversely, a rare tag which is contained
in few sets takes a large value.

Function tf-idf, which is intended to represent the im-
portance of t in S, is formally defined as follows:

φ(t, r) def= tf(t, r) ∗ idf(t).

Using such notions, similarity between two multisets X

and Y is defined as follows:

sim(X,Y ) def=
∑

t∈T {φ(t,X) ∗ φ(t, Y )}√(∑
t∈T φ(t,X)2

)
∗

(∑
t∈T φ(t, Y )2

)
where T denotes the set of all U-tags.

3.3.2 Procedure

Without loss of generality, let us assume that our sys-
tem has already known set T (u) of U-tags associated with
user u. After receiving a list of URLs as the result of
query issued by user u, the system conducts a reorder-
ing of those URLs according to the similarity to T (u);
i.e., it sequentially calculates the similarity to T (u) for
each URL, and sorts those URLs in a non-increasing or-
der of the similarity. Since φ(t, T (u)) takes a value either
zero or one for any t, in the calculation of similarity be-
tween X and T (u), we may simply add φ(t,X)’s for each
t ∈ T (u) (note that the denominator of the formula takes
a constant value for given X and T (u)).

In order to speed up such selective additions, in the
proposed system, we adopt Bloom filter [8] to avoid un-
necessary search of non-existing elements (each vector is
represented as a list of elements, since we could not bound
the length of vector in advance).

3.4 Hierarchical Clustering of URLs

In addition to the reordering of a list of URLs, in the
proposed system, we prepare a mechanism to navigate the
search of a target page via indicating U-tags associated
with each search result. Recall that the proposed system
is designed to provide a higher rank to a URL if it is
similar to the preference of the requester. In addition, by
referring to the set of U-tags attached to the listed URLs,
a user can recognize “which U-tag associated to him is
actually used in the reordering.” Ordering of URLs can
change if another set of U-tags is used in the reordering,
and it motivates a navigation of page ranking via the
change of the reference set of U-tags which is initially set
to the set of U-tags associated with the user.

In the proposed system, we realize such navigation via
the change of reference set by introducing two new tech-
niques, i.e., 1) hierarchical clustering of URLs and 2)
identification of U-tags which characterize such cluster-
ings. This is an extension of the method proposed in [2].
More concretely, a clustering of several subclusters cor-
responds to a threshold concerning to the similarity of
those subclusters, where similarity of two subclusters is
defined as follows:

sim(C1, C2) = min
x∈C1,y∈C2

{sim(x, y)} .

The maximum size of each cluster (i.e., the maximum
number of subclusters contained in each cluster) is given
as a parameter. Appropriate value of such parameter
will be determined through extensive simulations, but it
is left as a future work. Note that the computation time
required for such calculation can be hidden in general sit-
uations, since we can calculate the similarity between any
two URLs in advance. Although the similarity between
two URLs should be recalculated periodically according
to an increase of the number of U-tags associated with
each URL, we have an intuition such that the period of
such update is relatively long, e.g., few weeks and few
months.

Calculated values of similarity among URLs are in-
formed to the requester with a list of URLs, and actual
clustering of URLs is conducted at the client side. At the
side of the resulting hierarchical clustering, the system
displays a set of U-tags associated with each cluster, in
order to navigate the control of the search result towards
a finding of a target page.

3.5 Observation

A key issue in our proposed scheme is how to collect a
large number of U-tags from users having various prefer-
ences. As was described previously, the basic operation in
our proposed system is to attach all U-tags to the selected
URL. In other words, we do not consider any discrimi-
nation or filtering of U-tags in this operation, since it is
difficult to realize a selective attachment of tags with-
out the aid of voluntary users. Instead of taking such
approach, we adopt an optimistic strategy such that an
uncontrolled accumulation of U-tags causes an appropri-
ate distribution of the frequency of U-tags reflecting the
interest of the browsing users.

4 Prototype System

We implemented a prototype system to demonstrate
the availability of the proposed scheme. The program
is written in PHP5 (server) and JavaScript (client).
The environment of the server is as follows: Intel(R)
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表 4.1 Format of PF.

Item Explanation
URL Used as a page ID
Tag Name of tag

Times Number of annotations of the tag (i.e.,
tf value)

Core(TM)2 Duo CPU E7400, 2GB Memory, Ubun-
tu/8.10, Apache/2.2.11, and PHP/5.2.9. As the search
engine, we used Yahoo! JAPAN Web API, which returns
at most 50 URLs for each query.

4.1 Data Structure

In the prototype system, a set of U-tags associated to
each user is stored in a cookie in his personal browser,
and each user can register a U-tag relevant to him either
by specifying a keyword in a free description form, or by
clicking U-tags which have already been registered by the
other users. We adopt XML as the basic format of trans-
mitted messages, because of its popularity and the ease
of manipulation. PF (preference footprint) of each user is
also described in the form of XML, and an attachment of
PF to a URL is simply done by merging two XML forms.

As a concrete set of U-tags, we used livedoor clip
datasets*2 in our experiments. This data set was pub-
lished in December 2008 by livedoor clip*3 which is one
of the most popular SBSs in Japan. Each record in the
data set consists of four fields, i.e., user ID, the date of
bookmarking, URL, and attached tags. In the experi-
ments, we converted it into a data set such that: 1) each
record in the set is indexed by URL, and 2) the record
concerned with a URL contains all U-tags associated with
the URL (note that the original data set contains sev-
eral records corresponding to each URL). The resultant
database, which will be referred to as PF database here-
after, consists of 200 thousand URLs and 150 thousand
U-tags.

4.2 Basic Functions

Basic functions used in the proposed scheme are im-
plemented as follows (See Figure 4.1 for illustration): 1)
calculation of tf-idf value for each U-tag associated with
URL is executed after receiving a message from a user;
The tf and idf values are periodically updated. 2) simi-
larity between a set of U-tags associated with a user and
URLs contained in a URL list received from the search
engine, is also calculated by the server and each client

*2 http://labs.edge.jp/datasets/
*3 http://clip.livedoor.com/

図 4.1 Basic functions used in the proposed scheme
are implemented.

merely receives the result of such calculation, i.e., after re-
ceiving such information, each client conducts a reorder-
ing of the search result using JavaScript; 3) similarity
among URLs, which is necessary to realize a hierarchical
clustering of URLs at a client, is calculated by the server
after completing the calculation of tf-idf (we are going to
move this part to each client); and finally, 4) a filtering of
search result is conducted by using PF attached to each
URL.

4.3 Quick Retrieval of Record

In order to realize a quick access to a record in the
database, in the prototype system, we divide the PF
database into 256 files in the following manner: 1) each
file is associated with two hex digits from 00 to ff, 2) each
URL is mapped to a hex string by an appropriate hash
function, and 3) each of those 256 files stores PF data
concerned with URLs such that a prefix of the hex string
corresponding to the URL matches hex digits associated
with the file. In addition, as a way of detecting the non-
existence of a particular data in the database, we adopt a
Bloom filter of 164 bits (details of parameters are omitted
in this extended abstract).
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図 4.2 Average calculation time of the similarity to
the received URLs for each user.
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図 4.3 Relationship between the number of U-tags
and the overall calculation time.

4.4 Evaluation

We conducted preliminary experiments to evaluate the
performance of the prototype system. In the experi-
ments, we consider two users u1 and u2, where user u1

is attached 50 U-tags which are identical to “top 50” of
the search word ranking of Yahoo! Japan*4, and user
u2 is attached no U-tags. We measure the time required
for calculating the similarity between the set of U-tags
attached to each user and the set of U-tags attached to
URLs received from the search engine, by varying the
number of received URLs from 50 to 500.

Figure 4.2 summarizes the result. The vertical axis of
the figure represents an average calculation time over 20
runs, where “U-tag:50” indicates the calculation time for

*4 The period of counting the search words is from January 1
to June 30, 2008. See http://searchranking.yahoo.co.jp/

ranking2008firsthalf/ for the details
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図 4.4 Comparison of two query words.

user u1 and “U-tag:0” indicates the calculation time for
user u2. From the figure, we can observe that the cal-
culation time monotonically increases as increasing the
number of URLs contained in the search result (e.g., it
takes 0.25 sec for 200 URLs and 0.4 sec for 500 URLs
and), but it is not affected by the number of U-tags at-
tached to each user. The rate of increasing the calcula-
tion time gradually decreases as increasing the number
of URLs, which is due to the reduction of the percentage
of URLs attached U-tags; i.e., in the data set used in the
experiments, U-tags are attached to a limited number of
(popular) URLs received from the search engine.

Figure 4.3 shows the calculation time of the scheme for
each query, where each point in the figure corresponds to
a query which is averaged over 20 runs. The vertical axis
represents the total number of U-tags associated with the
resulting URLs, and the vertical axis represents the total
calculation time. This result indicates that the calcula-
tion time of the scheme depends on the number of U-tags
contained in the search result independent of the number
of URLs in the search result. In order to observe the rela-
tionship between those factors in more detail, we selected
two query words wA and wB , and compared the calcula-
tion time and the number of U-tags concerned with those
words by changing the number of URLs in the search re-
sult. Figure 4.4 shows the result. The horizontal axis is
the calculation time (left hand side) and the number of U-
tags contained in the search result (right hand side). As
shown in the figure, the difference of the calculation time
is certainly proportional to the difference of the number
of U-tags.

Screen shots of the prototype system are shown in Fig-
ures 4.5 and 4.6.
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(b) Before a clustering.

(b) After clustering.

図 4.5 Screen shot (1): Clustering.

5 Concluding Remarks

In this paper, we proposed a new scheme for web page
recommendation which reflects the preference of each
user to the recommended result in an efficient and ef-
fective manner. We conducted preliminary experiments
to evaluate the performance of the scheme and showed
the feasibility of the scheme.

A future work is to improve the efficiency of the pro-
posed scheme, by adopting a selective attachment of U-
tags to the browsed pages, and/or by tuning parameters
used in the scheme (e.g., the cluster size). We are also
planning to open the prototype system for public use, in
order to demonstrate the effectiveness of our web page
recommendation scheme in the real world.
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Webサービスミドルウェアに対応可能なチェックポイントの作成方法

中井亮†　中村純哉†　櫟粛之††　大下福仁†　角川裕次†　増澤利光†
†大阪大学 大学院情報科学研究科 コンピュータサイエンス専攻

††NTT コミュニケーション科学基礎研究所

概要 Web サービスとは，複数の計算機が連携してサービスを提供する分散システムであり，近年その利用に注目が集

まっている．一方で，Webサービスは多数の計算機から構成されており，その計算機の一部に故障が生じることは避けられ

ない．そこで，一部の計算機に故障が生じてもWebサービス全体に重大な影響を及ぼさないように，Webサービスに故障

耐性をもたせることが重要となる．分散システムの故障耐性を実現する手段として，チェックポイント法がよく知られてい

る．既存のチェックポイント法では，システム内の各プロセスが任意のタイミングでチェックポイントを作成できることを

仮定している．しかし現実の計算機では，その実行状態は複雑で容易にチェックポイント作成することはできない．そのた

め，チェックポイント法を現実の分散システムに対して実装する際には，ローカルでのチェックポイント作成方法が問題と

なる．本稿では，既存のWebサービスのミドルウェアに対する実装を考慮し，メッセージログを利用したチェックポイント

の作成方法を提案する．

1 はじめに

Web サービスとは，複数の計算機が通信により連携し

てサービスを提供するシステムである．図 1の例では，顧

客は欲しい商品のリクエストを送信するだけで，システム

が商品の探索や配達の手続きといった作業を人間に代わり

自動で行う．これにより，受発注の効率化や在庫の削減と

いった効果が期待される．

店舗顧客

リクエスト

インターネット
を介して連携

倉庫 工場

図 1 Webサービス（マーケットプレース）の例

多くの Web サービスでは，計算機同士の通信に

SOAP(Simple Object Access Protocol) と呼ばれる技術

が利用されている．この SOAP による通信を行うため

のツールとして Web サービスミドルウェアが存在する．

Webサービスはこのミドルウェア上で提供される．代表的

なWebサービスミドルウェアとして Apache Axis2 [1]が

存在する．

一方で，Webサービスは複数の計算機から構成される分

散システムであり，システムの大規模化・複雑化により，

一部の計算機が故障することは避けられない．そこで，計

算機に故障が生じた際にシステム全体を正常な状態に復元

する故障耐性を，Web サービスに持たせることが重要と

なる．

分散システムで故障耐性を実現する方法として，チェッ

クポイント・ロールバックリカバリが存在する．この手法

では，各計算機はその状態をチェックポイントとして安定

記憶 (故障が生じてもその内容が失われない記憶)に保存し

ておく．故障が生じた際には，計算機状態をチェックポイ

ントまでロールバックさせ実行を再開することで正常な状

態に復旧する．しかし，分散システムにおいては，各計算

機を独立にロールバックさせると，複数の計算機の間で矛

盾が生じる場合がある．そこでシステムに矛盾が生じない

ように，各計算機がチェックポイントを作成するタイミン

グとロールバックする手順を定めたものがチェックポイン

ト法である．

Web サービスでは，インターネットに接続された数多

くの計算機がサービスに参加するという点からシステムの

規模が大きく，またサービスに対して新たな計算機の参加

や離脱が生じるという点から動的という特徴がある．これ

らの特徴に適合する手法として，守屋らの手法 [2]がある．

そこで，この手法をWebサービスミドルウェア [1]に対し

て適用することで故障耐性を実現することを考える．Web

サービスミドルウェアに対して故障耐性を付加することに

より，Webサービスの提供者は，信頼性の高いサービスを

提供することが可能となる．これにより，Webサービスの

利用の拡大と新たなサービスの創出が期待される．

手法 [2] では，各計算機は任意のタイミングでチェック

ポイントを作成できることと, そのチェックポイントへの

ロールバックが可能であることを仮定している．しかし，

既存のWeb サービスミドルウェアにはそのようなチェッ

クポイント作成やロールバックの機能は存在しない．そこ

で，既存のミドルウェアに対してチェックポイント作成と

ロールバックの機能追加が必要となる．

本稿では，既存のWeb サービスミドルウェアに対して



実装可能なチェックポイント作成方法を考える．Webサー

ビスにおけるリクエストの実行処理が，受信メッセージの

内容と順番により決定される点に着目し，受信メッセージ

のログを利用してチェックポイントを作成する方法を提案

する．また，保存したログに基づいてリクエストの実行を

再現することで，チェックポイント作成時の状態にロール

バックが可能である．

2 Webサービスのシステム構成とリク
エスト処理モデル

ここでは，故障耐性を付加する対象となるWebサービス

のシステム構成とリクエスト処理について述べる．

2.1 システムモデル

各計算機に 1つのWebサービスミドルウェアが存在し，

ミドルウェア上では複数のスレッドが並行してリクエスト

処理を実行する．また，各計算機はローカルに 1個以上の

DB を持つ．これらはローカルスレッド間の共有メモリと

しての役割を果たす．システム構成図を図 2に示す．

DB

Webサービス
ミドルウェア

Webサービス
ミドルウェア

DB

スレッド スレッド

DB

スレッド スレッド

リクエストリクエストリクエストリクエスト

レスポンスレスポンスレスポンスレスポンス

計算機１ 計算機２

・・・ ・・・

リクエストリクエストリクエストリクエスト

DB

図 2 システム構成

リクエストの送信は，図 2で示すようにWebサービスミ

ドルウェアを介して行われる．またリクエスト送信には，

レスポンス無しとレスポンス有りの 2種類が存在する．レ

スポンス有りのリクエストを送信したスレッドは，レスポ

ンスを受け取るまで実行を中断する．

2.2 スレッドによるリクエスト処理

Webサービスにおいて，スレッドによるリクエスト処理

の実行は次のように行われる．まずリクエストの受信によ

り新たなスレッドが生成され，リクエスト処理が開始され

る．スレッドは決定的な動作を行いリクエストを処理する．

その実行の途中で他の計算機へのリクエスト送信，ローカ

ル DBへのアクセスを行うことがある．リクエスト送信に

対するレスポンスの受信や，DB の読み出しを行ったとき

には，スレッドはその内容に従い決定的な実行を行う．最

初に受信したリクエストがレスポンス有りの場合には，リ

クエストの送信元に対してレスポンスを送信する．すべて

の処理が終了するとスレッドは消滅する．スレッドによる

リクエスト処理の流れを図 3に示す．

スレッド実行の流れ

リクエスト

レスポンス

生成

消滅

DBアクセス3

リクエスト1

レスポンス

リクエスト2

データ取得
DB

図 3 スレッドによるリクエスト処理

最初に受信したリクエストの内容により，スレッドの初

期状態が決まる．その後，スレッドはリクエスト 1を送信

するまで決定的な処理を行う．リクエスト 1 はレスポン

ス無しのリクエスト送信であり，送信後スレッドは実行を

中断することなく処理を続ける．次にスレッドはリクエス

ト 2の送信を行う．リクエスト 2はレスポンス有りのリク

エスト送信であり，送信後，レスポンスを受信するまでス

レッドは実行を中断する．レスポンスを受信したスレッド

は，その内容により以降の実行が決定的される．実行を再

開したスレッドは DBアクセス 3を行うまで決定的に処理

を行う．DB からデータを取得したスレッドは，その内容

により以降の実行では決定的な処理を行う．最後にスレッ

ドの実行結果をレスポンスとしてリクエスト送信元に返信

し，すべての処理が終わるとスレッドは消滅する．

スレッドの実行は，スレッドの初期状態を決めるリクエ

ストメッセージの内容と実行の途中で送信したリクエス

トに対するレスポンスの内容，DB アクセスによりに取得

したデータの内容とそれらの受信順にのみ依存して決定さ

れる．

3 チェックポイントの要件

3.1 記録内容

チェックポイント作成時に記録しなければならないのは，

作成時における計算機の実行状態を完全に再現することが

できるだけの情報である．各計算機の実行状態は，ローカ

ルで実行中の全スレッド状態と DB の内容により決まる．

したがって，これらを取得できればチェックポイントの作



成が可能となる．

一方，Web サービスミドルウェアから取得可能な情報

は，DB の内容とそのアクセス履歴，送受信したリクエス

ト・レスポンスの内容と順番，DB アクセスの内容と取得

したデータである．そこで，これらの情報を利用し，かつ

実用的な時間でチェックポイントの作成とロールバックが

可能なチェックポイントを作成する必要がある．

3.2 記録場所

チェックポイントは，故障が生じた際にその記録内容を

利用して計算機の状態を復元させる．したがって，故障が

生じた際にチェックポイントとして保存した記録内容が失

われては意味がない．そこで，チェックポイントの内容は，

安定記録と呼ばれる，故障が生じてもその内容が失われな

い記憶領域に保存する．しかし，安定記憶はデータアクセ

スが遅いという欠点がある．そこで，普段はデータアクセ

スが速い揮発性記憶を利用し実行を行い，チェックポイン

トを作成する際には，その内容を安定記録に保存する．

4 提案手法

Web サービスに対して耐故障性を付加するため，Web

サービスミドルウェアに対して，チェックポイント法を利

用した耐故障機能の追加を考える．しかし，Web サービ

スミドルウェアには，直接チェックポイントを作成する機

能は存在しない．また各計算機上では，複数のスレッドが

並行してリクエスト処理を実行しているが，それらの状態

を直接取得することや，ある状態に直接復元することは困

難である．そこで，Webサービスでは，リクエストを処理

するスレッドの実行が受信メッセージの内容とその順番に

より決定的に決まるという点に着目し，メッセージログを

利用することでスレッド状態の取得や復元を行うことを考

える．

4.1 メッセージログを利用したチェックポイン
トの作成

Web サービスでリクエストを処理するスレッドの状態

は，1) スレッドを生成したリクエストメッセージ，2) ス

レッド実行中に受信したレスポンスメッセージ・DB アク

セスにより取得したデータとそれらの受信もしくは取得し

た順番によって決定される．そして，これらの情報はとも

にミドルウェア上で取得可能である．そこで，この 2つの

情報を利用してチェックポイントを作成する．

4.1.1 メッセージログ

チェックポイントの作成に利用するメッセージログには，

以下の情報を記録する．

∙ 受信したリクエスト
∙ スレッド実行中のリクエスト送信・DBアクセス回数

∙ 受信したレスポンス，DBアクセスにより取得したデー

タとその受信順

4.1.2 メッセージログの作成

以下ではチェックポイント作成時に利用する，スレッド

のメッセージログ作成の手順を示す．

1. スレッド生成時にメッセージログ (以降ログ)を作

成する

2. スレッドが実行途中にリクエスト送信・DB アク

セスを行う場合，それをログに記録する

3. リクエスト送信に対するレスポンスを受信した場

合，レスポンス内容をログに記録する

4. DB アクセスによりデータを取得した場合，その

データをログに記録する

5. スレッド実行終了時にログを消去する

Webサービス
ミドルウェア
スレッド

生成

ログ
作成

リクエストリクエストリクエストリクエスト

リクエスト

更新
1 

レスポンスレスポンスレスポンスレスポンス

データデータデータデータ

2 

3 

レスポンスレスポンスレスポンスレスポンス

データデータデータデータ

リクエストリクエストリクエストリクエスト

リモート計算機

DBアクセス

DB

図 4 メッセージログ作成

図 4では，Webサービスミドルウェアがリクエストを受

信した際にスレッド生成する．リクエスト処理を開始する

前に揮発性記録ログを作成し，リクエストをログに追加す

る．スレッドがリクエスト処理を開始し，リクエスト送信

を行う前に，ログにリクエスト送信回数を記録する．ただ

し，送信するリクエスト内容に関してログには記録しない．

リクエスト送信に対してレスポンスを受信する場合は，そ

のレスポンスの内容をログに記録する．このとき，そのレ

スポンスが何番目のリクエスト送信に対応しているかも記

録しておく．DB に対するアクセスにおいてもリクエスト

送信の場合と同様に，アクセス記録をログに追加する．DB

からデータの読み出しを行った場合には，そのデータもロ

グに記録しておく．スレッドによるリクエスト処理が完了

したら，作成したログを消去する．



4.1.3 チェックポイント作成

チェックポイントの作成は，リクエスト処理実行中の全

スレッドのメッセージログと，ローカルの全 DBの内容を

安定記録に保存することで行う．

4.2 ロールバック

システムに故障が生じた際には，保存しておいたログに

基づいてリクエスト処理を再実行し，チェックポイント作

成時の全スレッドの実行状態とローカルの全 DBの内容を

復元することでロールバックを行う．

ログには，スレッドの実行状態を再現するために必要な

リクエストメッセージ，リクエスト送信回数，リクエスト

送信に対応したレスポンスメッセージとその受信順が含ま

れており，これらを用いることでオリジナルの実行と同一

の実行を再現することが可能である．リプレイ実行の際に

はリクエストの送信は行わない．レスポンス有りのリクエ

スト送信の場合には，ログからそのレスポンスの内容を取

得する．また，ログには実行中のリクエスト送信回数，DB

アクセス回数も含まれている．これにより，どの地点まで

リプレイ実行を行えばよいか判断することができ，チェッ

クポイント作成時の状態を再現することができる．

Webサービス
ミドルウェア
スレッド

参照

生成

ロールバック完了

通常実行再開

リクエストリクエストリクエストリクエスト

レスポンスレスポンスレスポンスレスポンス

ログ
リクエストリクエストリクエストリクエスト

1

レスポンスレスポンスレスポンスレスポンス

データデータデータデータ

2

3

生成 送信しない

DBアクセス

図 5 ロールバック

図 5では，ログに記録されているリクエストを利用して

スレッドを生成し，リプレイ実行を開始する．リプレイ実

行中にリクエスト送信を行う場合，実際にはリクエスト送

信は行わない．また，レスポンス有りのリクエスト送信を

行う場合，通常の実行であればレスポンスを受信するまで

スレッドは実行を中断するが，リプレイ実行ではレスポン

スをログから取得して実行を続ける．ログに記録されたリ

クエスト送信，DB アクセスをすべて実行した箇所までリ

プレイを行ったとき，チェックポイント作成時のスレッド

実行状態を再現したことになり，ロールバックが完了する．

ロールバック完了後は，通常のスレッド実行を再開する．

5 まとめ

本稿では，メッセージログを利用したチェックポイント

作成方法を提案した．これを利用することで，チェックポ

イント法を既存のWeb サービスミドルウェアに対して適

用することが可能である．今後の課題としては，提案した

方法を用いてWebサービスミドルウェア [1]に耐故障機能

を実装すること，実機を用いた性能評価 (チェックポイン

ト作成によるオーバーヘッド，ロールバック時間)，さらに

Webサービスの特性により適したチェックポイント法の考

案が挙げられる．

参考文献

[1] Apache Axis2

http://ws.apache.org/axis2/

[2] . 守屋宣・櫟粛之：「インターネットエージェントのた

めの動的スナップショットアルゴリズムと部分ロール

バックアルゴリズム」. 電子情報通信学会論文誌, Vol.

J86-D-I, No.5, p.p.301-317, 2003.
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