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概要

本論文では, まずリアルタイムプログラムについて定義を行う. そして, その上での効率的な安全性検証
手法を提案する. 提案手法により, 組込システムのようなリアルタイムな動作, 情報処理的な動作を持つシス
テムに対する, 効率的な自動検証が可能となる. 検証の効率化には, 述語抽象化とその洗練による手法を用い
る. さらに本論文では, 検証問題における停止性について述べる.

Abstract. In this paper, we first define the real-time program. And next, we present a efflcient
verification method for real-time progranus. This method enables effective automated veriflcation for
systems which ha8 $R\epsilon al-tim*op\epsilon ration$ and $Dat*procae\dot{m}ng$-operation like embedded systems. This
.veriflcation method is based on predicate abstraction and reflnement. Furthermore, we discuss the
termination of this verification method.
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1 まえがき

近年, ソフトウエ 7に対する信頼性の要求の高ま
りから, 対象とするシステムにおけるある性質に対
し数学的な証明を与えることができる, 形式的検証

法 $(R)rmal$ Method) が注目されている. 本論文

では形式的検証法に則った, 検証を伴うソフトウェ

ア開発モデルの提案を行う.
ソフトウ $\iota$アの安全性 (Salety $Propoeti\infty$) の

検証には様々な研究が行われており, システムの制

御的な側面からはハイブリッドオートマトンによる
検証 [3], 時間オートマトンによる検証 [2] など, 連

続的に変化するシステムの要因に関する研究が行わ
れている. また一方でプログラミング言語に対する

検証として, $C$ 言語に対する検証 [5] が行われ, デバ
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イスドライバに適用し成果を挙げている.
しかし, 形式的検証法を実際の規模のシステムに

適応するにあたり, 状態煽免 (State Explosion) が

問題となる. この問題を解決するために過去に様々

な研究が行われてきた [7]. そして, システム検証に

おける強力な抽象化法として述語抽象化法 (Pred-

icate Abstraction)[8] が考案された. 述語抽象化

法では, システムの状態空間を述語を用いて抽象化
して表現することにより, 状態空間の縮小が可能と
なる.

そしてさらに, 述語抽象化を用いて効率的な検証
を行っていくための枠組みとして, 述語抽象化とそ
の洗練の粋組み ($CountterExan\varphi le$ Guided $Ak$

straction and $B\epsilon flnement(CEGAR))[6]$ が考

え出された.

この枠組みの $C$言語への適用としては [5], [9] が

報告されており, 他にも Java 言語などに対しても
ツールによる実装が報告されている [11]. そしてハ
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イブリッドオートマトンへの適用としては [4] が報
告されている. また我々もこの枠組みを確率線形ハ
イブリッドオートマトン [12] に適用し, 比較実験に
よりその成果を実証した [13].
本論文では新しい仕様記述言語としてリアルタイ
ムプログラム (Realtime Program) を定義し, その
上で CEGAR による安全性検証を行う. リアルタ

イムプログラムではソフトウ $x$アの重要な要素とし

て, リアルタイム処理, データ処理をモデル化する.
このような処理をモデル化することにより, 組込み
ソフトウ $x$アのような用途に応じて様々な動作を必
要とするソフトウェアにおけるの信頼性の高いシス
テム仕様記述が可能となる.

リアルタイム性を持つシステムに対する CEGAR
による検証としては [10] が綴告されているが, 本手
法では更にデータ処理を記述可能とすることで適用
範囲を広げている.
以降 2章では, 本論文の仕様記述言語であるリア
ルタイムプログラムについて定義し, 3章では述語
抽象化とその洗練を用いた安全性検証の適用につい
て述べる. そして 4章では本検証法の停止性につい
て述べ, 最後に 5章でまとめとする.

2 リアルタイムプログラム

この節では本研究の検証対象とする仕様記述言語
であるリアルタイムプログラム $(RP)$ の定義を行う.
$RP$ は直感的には時間オートマトン [2] を離散的に
変化するデータ変数 (data variables) で拡張したモ
デルである. データ変数によりシステムのデータ処
理的を, クロック変数によりシステムのリアルタイ
ム処理をモデル化することができる.

2.1 準備

まず $BP$ で扱う変数にっいて以下で定める.

Deflnition 1[データ変数とクロック変数 1
データ変数は整数値をとる変数であり, データ変

数の有限集合 $D$ とする. またクロック変数は非負実

数値をとる変数であり, クロック変数の有限集合を
$X$ とする. $D,$ $X$ を以下のように形式的に定義する.

$D=\{d_{1},d_{2}, \ldots, d_{r*}|d_{i}\in Z\}$

$X=\{x_{1},x_{2}, \ldots,x_{n}|x_{i}\in \mathbb{R}\}$

クロック変数はシステムの遅延により全ての変数
が同じ速度で変化する. さらにシステムの離散的変

化により個別に値が $0$ にリセットされる. またデー

タ変数はシステムの離散的変化により定められた演
算式に従いその値を変える. 本論文では定数の加算

減算を演算として扱\vee \searrow 演算式を以下のよう定義す
る.

Deflnition 2[データ変数における演算式]

$d::=d+k|d-k|k$

ただし $k$ は整数値を持つ定数である.
また, データ変数とクロック変数における制約と
して以下のものを定義する. $\sim\in t<,$ $>,$ $=,$ $\leq,$ $\geq$ } で
ある.

データ変数 $d$ におけるデータ制約 $\phi^{D}$ は $d\sim c$ ま

たは $d_{1}-d_{2}\sim c$の形で表される. ここで $\sim\in t<,$ $>$

$,$ $=,$ $\leq,$ $\geq$ } である.

クロック変数 $x$ における制約はロケーションの不

変条件や遷移可能条件に現れ, クロック変数 $x$ にお

けるクロック制約 $\phi^{X}$ は $x\sim n$ または $x_{1}-x_{2}\sim n$

の形で表される. ここで, $\sim\in\{<, >, =, \leq, \geq\}$ であ

る.
$\phi^{D},$ $\phi^{X}$ を以下で形式的に定義する. ここで, $k$ ,

$n$ は整数値を持つ定数である.

Deflnition 3(クロック制約とデータ制約)
$\phi^{D}::=d\sim k|d_{r\iota}-4\sim k|\phi_{1}^{D}$ A $\phi_{2}^{D}$

$\phi^{X}::=x\sim n|x_{r\iota}-x$
,。

$\sim n|\phi_{1}^{X}\wedge\phi_{2}^{X}$

22 構文

Deflnition 4 (RP の構文)
リアルタイムプログラムは以下の 7つ組みにより構
成される.

$RP=(L,$ $D,X,$ $E,$ $l_{0},$ $inv,T\rangle$

$\bullet$ ロケーションの有限集合 $L$

$\bullet$ データ変数の有限集合 $D$

データ変数の騨価 (valuation) $\mu$ はそれぞれ

のデータ変数 $d\in D$ に整数 $\mu(x)\in Z$ を割り付

ける関数である.. クロック変数の有限集合 $X$

クロック変数の騨価 (valuation) $\nu$ はそれぞれ

のクロック変数 $x\in X$ に実数 $\nu(x)\in \mathbb{R}\geq 0$ を割

り付ける関数である.. イベントの有限集合 $E$

$\bullet$ 初期状態 $l_{0}$

$l_{0}$ は初期ロケーションである. データ変数, ク
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ロック変数の初期割り付けは全て $0$ であるもの
とする.. 不変式の関数 $inv:Sarrow\Psi^{X}$

それぞれのロケーション $l\in L$ に不変条件 (in-
variant) $inv(l)\subseteq\Phi^{X}$ を割り付ける.

$\bullet$ 遷移関係の有限集合

23 意味論

次に $BP$ の意味論について定義する.

Deflnition 5 (RP の動作状態)
$RP$ の動作状態は $q=\mathfrak{g}_{\mu,\nu\rangle}$ であり, このとき

各項は次のとおりである.

$T\subseteq LxEx$ GUARD $x$ ACT $xL$

$t\in L$ から $l’\in L$ への遷移 $t\in T$ は以下の 6つ
組みで定義される.

\langle $l$ , event, guard, act, $l’$} $\in T$

$-l$ は遷移元のロケーションである.
- event $\in E$ は遷移におけるイベントであ
る.

-guard $\in\Phi^{V}\cup\Psi^{X}$ はガード条件であり,
遷移を制限する.

-act はアクション式でありクロックリセッ
ト, データ演算式からなる. クロックリセッ
トは, $x:=0$ の形で表す. ここで $x\in X$

である. データ演算式は定義で示したと
おりである.

- $l’$ は遷移先のロケーションである.

Examplel [リアルタイムプログラム]
以下にリアルタイムプログラムの簡単な例を示す.

1. ロケーション $l\in L$

2. データ変数の評価関数 $\mu$ : $Darrow \mathbb{Z}$

3. クロック変数の評価関数 $\nu:Xarrow \mathbb{R}^{+}$

2.31 RP の実行

RP のあるロケーションにはそのロケーションの
不変条件が真であるときにのみ, 滞在してよい. す
なわち, 不変条件が偽になる前に離散遷移は起こら
なければならない.
また $RP$ において有限の時聞区間において無限回

の離散遷移は行われないものとする (nonvenones).
リアルタイムプログラムの実行列 1切 $N$ は, 以下

のような有限もしくは無限の列である :

$R_{UN}$ : $\phi_{0},$
$\mu_{0},$

$\nu_{\{}\int^{\lrcorner}\beta_{1},\mu_{1},$$\nu Jjarrow\phi_{2},\mu_{2},$$\nu\theta laarrow l_{\theta}\ldots$

ここで, $\mathfrak{g}$) $=\beta 0,$ $\mu 0,$ $\nu\phi$ は初期状態であり, $l_{0}$ は初
期ロケーション, $\mu_{0},$ $\nu_{0}$ のすべての変数には初期値
が割り付けられており, $q_{:}$ は RP の動作状態、$l_{:}\in$

$(E\cup \mathbb{R}^{+})$ はラベルである.

2.32 RP の逼移系

RP を遷移系として定義する.

Definition 6[遷移系 1
リアルタイムプログラム RP の遷移系 $\mathcal{T}S_{\mathcal{R}\mathcal{P}}=$

$(Q_{RP}, arrow,I_{RP})$ は以下のように定義される.

図 1: リアルタイムプログラムの例

上図を用いてリアルタイムプログラムの動作を説明
する.

初期状態 : $(l_{1},x=0\wedge d=0)$

時間経過 ; $(l_{1}, x=4\wedge d=0)$

$l_{1}$から l2への遷移 : $(l_{2},x=0\wedge d=0)$

時間経過 : $(l_{2},x=3.5\wedge d=0)$

$l_{2}$から l1への遷移 : $(l_{1}, x=3.5\wedge d=1)$

このように, 時間経過とロケーション間の遷移を
繰り返すことによりリアルタイムプログラムは動作
していく.

$\bullet QRP\subseteq Lx[Z^{r\iota}\#^{D}x[\mathbb{R}+\pi\iota \mathfrak{g}^{x}$は状態 $(l, \mu, \nu)$

の集合である. ただし $\nu$ は $inv(l)$ を満たしてい

るものとし, これを $\nu\in inv(l)$ と書く.
$\bulletarrow$ は状態間の遷移関係であり離散-ステップ関
係 $arrow\epsilon dpe$ と, 時間-ステップ関係 $arrow^{t1\pi\iota\epsilon}$ の和集
合である.

- 離散-ステップ関係
$arrow\epsilon dgc$ は eve漉欧 $E$ において,

( $l$ , event, guard, act, $l’$ ) $\in T,$ $(\mu, \nu)\in$ giiard, $\nu^{l}\in inv(l’)$

$(l, \mu, \nu)arrow^{edpe}(l’,\mu’,\sqrt{})$

を満たす. ここで, $\mu’,$ $\sqrt{}$ は $ad$ によって $\mu,$ $\nu$ を

更新したものである.
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一時間-ステップ関係
$arrow^{ti\tau r\iota\epsilon}$ は $t\in \mathbb{R}\geq 0$ において,

$\forall 0\leq t’\leq t.\nu+t’\in inv(l)$

$\overline{(l,\mu,\nu)arrow t|_{f}ne(l.\mu,\nu+t)}$

を満たす.

. I は RP の初期状態 $q_{0}$ である.

遷移系 $\mathcal{T}S_{RP}$ は反射的である.

2.4 リアルタイムプログラムにおける安
全性検証

安全性検証のための手法として, エラー状態への
到達可能性解析を用いる. まず, 到達可能性問題を
形式的に定義する.

Deflnltion7 (到違可能性問題)
リアルタイムプログラム $nP=\psi,l_{0},$ $D,$ $X,E_{:}$

$inv,$ $\eta$ に対して $L_{T}$ をターゲットとするロケーショ
ンの集合とする. $RP$ の初期状態 $q_{0}=(l_{0}, \mu_{0}, \nu_{0})$ か

ら始まり, $l_{f\iota}\in L_{T}$ となる状態飾 $=(l_{n}, \mu_{n}.\nu_{n})$ に

到達する $RP$ の実行が存在するとき, かつ, そのと
きに限り, 答えは:’YES, rearhable’ となる. それ以
外は $N_{O}$

’ である.

本論文では, 危険な状態をターゲットとした初期
状態からの深さ優先探索により, 到達可能性解析を
行う.

2.4.1 記号的到違可能性解析

まず, $RP$ の記号的状態について定める.
D噛 finition8 ($RP$ の記号的状態)

$RP$ における記号的状態を $R=\langle l, P_{D}, P_{X}\rangle$ で表
す. ここで $P_{D}$ はデータ変数の評価値 $\nu$ の集合であ
り, $P_{D}=\{\phi_{1}^{D}\wedge\phi_{2}^{D}\wedge\ldots\wedge\phi_{1\iota}^{D}|n\in N\}$ の形で表現
される. また, $P_{X}$ はクロック変数の評価値 $\mu$ の集
合であり, $P_{X}=\{\phi_{1}^{X}\wedge\phi_{2}^{X}\wedge\ldots\wedge\phi_{n}^{X}|m\in N\}$の形
で表現される. 記号的到達可能性解析では, $RP$ の

記号的状態に対して記号演算を行うことにより遷移
後の状態を求める.

Definition9 (Successor 演算)
記号的状態 $\langle l, P_{D}, P_{X}\rangle$ に対して次のように演算
を定義する. まず, $Px$ における前進射影を $\nearrow PPP_{X}$

と定義する. このような $\nu\in\nearrow P_{X}$ の必要十分条件
は, $\exists t\in \mathbb{R}.\nu-t\in P_{X}$ である.

Time Successor:
$time_{-}succ\langle l, P_{D}.P_{X}\rangle:=\langle 8, P_{D}, \nearrow P_{X}\cap inv(l)\rangle$

$timesucc\langle l, P_{D,}.P_{X}\rangle$ は $\langle l, P_{D}, P_{X}\rangle$ から, 時間-
ステップ関係により遷移可能な状態の集合である.

Discrete successor:
遷移 $T=$ ( $l$ , event, guard, $ad,$ $l’$ ) における $d$化\vdash

crete succegsor を以下のように定義する.
$disc_{-}succ(e,$ $(l, P_{D}, P_{X}\rangle):=$

$(l’, ((P_{D}\cap guard)[ar,t]),$ $((P_{X}\cap guard)[act])\cap$

$inv(l’)\rangle$

$disc_{-}succ\langle l, P_{D}, Px\rangle$ は $\langle l, P_{D}, P_{X}\rangle$ から, 遷移-

ステップ関係 $e$ により遷移可能な状態の集合である.
次に Time $Succ\infty\epsilon or,$ $Di\epsilon creteSuc\infty sor$ を

用いて, $Succ\approx or$演算 Succ を次のように定義す
る.

Succ$(e, \langle l, P_{D}, P_{X})):=$

time succ (discsucc $(e,$ $\langle l,$ $P_{D},$ $P_{X}\rangle)$ )
Succ$(e, \langle l, P_{D}, P_{X}\rangle)$ は, ( $l,$ $P_{D},$ $P_{X}\rangle$ から遷柊ス

テップ関係 $e$ により遷移可能な状態を集合を求め,
遷移先のロケーションで時間-ステップ関係により
遷移可能な状態の集合を求める演算である.

Succ を繰り返し, 深さ優先探索により初期状態
から遷移可能な全ての状態を求めることにより, 到
達可能性問題を解くことができる.

Example2 [記号的到遣可能性偏析]
以下に記号的到達可能性解析の例を示す.
図 1のモデルに対して, $8UCC\infty or$ 演算を適用す

る.

Succ $(Inarrow l_{1}, (l_{1}, d=0, x=0\rangle))$

$=\langle l_{1}, d=0,0\leq x\leq 5\rangle$ (初期状態の計算)

Succ$(l_{1}arrow l_{2}, \langle l_{1}, d=0_{:}0\leq x\leq 5\rangle))$

$=(l_{2}, d=0,0\leq x\leq 5)$ ( $l_{1}$から $l_{2}$ への遷移)

Succ $(l_{2}arrow l_{1}, (l_{2}, d=0,0\leq x\leq 5\rangle))$

$=(l_{1},$ $d=1,3\leq x\leq 5\rangle$ ( $l_{2}$から $l_{1}$ への遷移)

以上のように, $8uccoesor$演算により初期状態か
ら遷移可能な状態集合を求めることができる. 上記
の計算で求められた状態集合は Bxample 1の動作
例を含み, 記号的到達可能性解析で, モデルの全ての
ふるまいをまとめて求められることが見て取れる.
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3 述語抽象化とその洗練による自
動検証手法

前節で定めた記号的到達可能性解析手法により,
計算機上でリアルタイムプログラムの安全性検証を
$J-$行うことが可能となった. しかし, 状態爆発はいま

だに問題であり, 本節ではまず,状態爆発を解消する
ための述語抽象化法について述べる.

3.1 述話抽象化

$RP$ の変数の状態空間に対して述語の $k$ 次元ベク

トル $\Pi=[\pi_{1}, \pi_{2}, \ldots\pi_{k}]$ を与え, 状態空聞を各述語
$\pi_{i}\in\Pi$ を満たす領域 $\mathcal{H}(\pi_{j})$ とそうでない領域究 (\pi i)

に分割する. これにより変数の状態空聞全体は, た
かだか $2^{k}$ 個の領域に分割される.
述語抽象化は検証すべき状態空間の縮小に貢献す

るが, その反面, 検証に必要な情報を失ってしまう
可能性がある.

Example 3[述語抽象化]
図 1のモデルに対して述語抽象化を適用した例を

示す. 述語勧 $\geq 3$} と $\{d=0\}$ を用いて状態空間を

抽象化する. これにより, 状態空間を 2つの述語の
真偽値に関して以下のように 4つに分割することが
可能となる (T:真 F:偽).

Predl: $\{x\geq 5\},$ $\{d=0\}=T,$ $T$

Predl: $\{x\geq 5\},$ $\{d=0\}=T,$ $F$

Pred3: $\{x\geq 5\},$ $\{d=0\}=F,$ $T$

Pred4: $\{x\geq 5\},$ $\{d=0\}=F,$ $F$

次に抽象化によって作られた状態空間を持っモデ
ルにおける解析について述べる.

3.2 抽象モデルにおける到遣可能性解析

本来の $RP$ の遷移系を具体モデル $C$ とし, 具体モ
デルを抽象化することによって作られる抽象モデル
を $A$ とする.

抽象化によって抽象構造を作る場合, 安全性検証
においては到遣不能性を保存するような抽象化を行
う. このとき, $A$ における到達可能性解析で得られ
る結果は以下のように扱う.

$\bullet$ エラーへ到達せず : $A$ は到達不能性を保存して

いるので, エラーへ到達しなかったという結果
は $C$ においても正しい.

$\bullet$ エラーへ到達 : $A$ は到逮可能性を保存していな

いので, $C$ においてもエラーへ到達するかは判
断できない.

図 2: CEGAR の枠組み

Example 4 [抽象モデルにおける到違可能性粥析 1
図 1のモデルに対し、述語 $\{x\geq 5\}$ を用いて抽

象化した抽象モデル,
Predl $=\{x\geq 5\}=T$ , Pred2$=\{x\geq 5\}=F$

におけるエラー状態 (Errov $=l_{3}$ ) への到達可能性
解析の例を示す.
遷移:In\rightarrow ll Predl $=F$ , Pred2 $=T$

遷移:l1\rightarrow l2 Predl $=F$, Pred2 $=T$

遷移:l2\rightarrow l, Predl $=T$, Pred2 $=T$

よって $l_{3}$ に到達する状態集合が存在し, 3度の遷

移でエラー状態に到達することが分かる

Example 4のように, エラーへ到達した場合にお
いてはエラーの真偽を決定するために更なる検証が
必要である. そこで, 次のような枠組みを用いる.

33 述語抽象化とその洗練の枠組み
($Count\epsilon rExample$ Guided Abstract and
Refinement(CEGAR))

図 2 に $CEGAR[6]$ のモデル図を示す.

CEGAR による検証の流れ

1. 具体モデル $C$ とエラーロケーションを入力する.

2. 選択された述語の集合から, 抽象モデル $A$ を構

成する (Abstract). 最初の述語は $0$個であると
する.

3. $A$において到達可能性解析を行う (Reschability

analysis). エラーへ到達しなかった場合, シス
テムは安全であると出力し, 停止する.

4. 3でエラーへ到達した場合得られたエラーパス
(反例と呼ぶ) が $C$ でも存在する実反例か, $C$ で

は存在しない偽反例かを後方反例解析により判
定する (BackwMs $\infty 1lnt\varpi ex\epsilon nlple$ a田\sim \mbox{\boldmath $\mu$}Lq).
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実反例だったときシステムは危険であると出力

し停止する.

5. 4で偽反例であると判定されたとき, その偽反
例を排除する述語を追加し (kfine), 1に戻る.

次に後方反例解析, 述語の追加による抽象モデル
の洗練について説明する.

3.31 後方反例解析

後方反例解析では抽象モデルにおける反例が具体
構造でも存在するのかどうかをチ\iota ックする. 具体

的には, 到達可能性解析の結果得られたエラーパス
EPass $=(l_{0}, \ldots, l_{r\iota})(l_{n}\in L_{T})$が具体構造でも存在

するかどうかをち, から後ろ向きに解析する.
後方解析の際, 最弱前条件 ($weal\infty tpr\propto ond$レ

tion) と呼ばれる概念を用いてある状態に到達可能
な最大の状態集合を求めていく. 一般に, ある遷移
$e$ の直後における条件 $\phi$ に対し, $e$ の直前における

条件文 $\mu$ のうち, $e$ により遷移可能であるものの中
で最も弱いものを, その遷移に関する $\phi$ の最弱前条
件という. 例えば, 遷移における演算式 $d=d+1$ に

関する条件 $d\geq 5$ の最弱前条件は $d\geq 4$ である.

後方反例解析の結果, 以下の 2通りの結果が起こ
りえる.

1. 初期状態まで解析が行われ, エラー状態へ到達
可能な状態集合が見つかる. つまり, 本物のエ
ラーが見つかる.

2. 解析途中に状態集合が空集合となる. つまり,
そのパスは具体モデルでは存在しない $spurio\tau\iota s$

なパスであるということになる.

1の場合は, エラーパスを出力し, 検証を終える.
2の場合では, 今回用いられた述語では, システム
の安全性を検証するためには不十分であるというこ
とになる. よって, さらに述語を追加することによっ

て抽象モデルを洗練し, 再度の到達可能性解析を試
みる.

Example 5[後方反例解析]
Example 4の結果のエラーパスが具体モデルに

おいても存在するかを, 後ろ向きに確かめる.

遷移:12\rightarrow 13 $x\leq 3\wedge d\geq 1$

遷移:l1\rightarrow l, $3<x<5\wedge d\geq 1$

遷移:In\rightarrow ll $d=0\wedge d\geq 1\Rightarrow\emptyset$

$l_{3}$ に到逮するためには, 入力の時点で $d\geq 1$ と

なっていなければならない. しかし図 1では入力

で $d=0$ と割り付けられているため, そのような状

態集合は存在しない. よって最弱前条件は空集合と

なり, このエラーパスは具体モデルでは存在しない
spurious なパスだということが分かる.

332 述語の追加

述語の追加では $sprio\backslash 18$ なエラーパス EPass $=$

$(l_{0}, \ldots, l_{r})$ を消去可能な述語を選択する. このエ

ラーパスは遷移における変数の状態空間に関する情
報の不足により発生したものであるので, 述語はエ
ラーパス中の遷移に現れた遷移可能条件, 不変条件,
遷移における割り付けを利用して選択すればよい.
追加された述語により新たな抽象モデル $A’$ が作

られる.

Example 6[述語の追加及び再度の操聚]
ExamPle 5の後方反例解析により, $d$ の値を表現

する述語が不足していたため, spuriousなエラーパ
スが生まれてしまったことが分かる. よって $d$ の値

を分割する述語 $\{d=0\}$ を追加することにより抽象

モデルを洗練し, さらなる到達可能性解析を行う.
述語 $\{x\geq 3\},$ $\{d=0\}$ を用いた到達可能性解析で

は,
遷移:In\rightarrow ll Predl, 2, 3, $4=T,F,F,F$

遷移:l1\rightarrow l2 Predl, 2, 3, $4=T,F,F,F$

遷移:l2\rightarrow l3 Predl, 2, 3, $4=F,F,F,F$

(遷移不可のため他のエッジを探索する)

遷移:l2\rightarrow l1 Predl, 2, 3, $4=F,T,F,F$

遷移:l1\rightarrow l2 Predl, 2, $3,4=F,T$,F,F
遷移:l2\rightarrow l3 Predl, 2, $3,4=F,T$,F,T
となり, さきほどのエラーパスは排除されるが, 他
のパスを通ることによりエラー状態に到達すること
が分かる.
今回の到達可能性解析で得られたエラーパスを後
方反例解析により判定すると, 具体モデルでも存在
するエラーパスであることが分かる. よって, 危険

であると出力し,検証を終える.

4 検証の停止性

この節では前節までに示した検証手法における停
止条件について考察する.

まず, リアルタイムプログラム $RP$ の記号的到達

可能性解析は停止しない場合が存在する. まず遷移
によりエラー状態に到達する場合, いずれ検証は停
止する. しかしエラー状態に到達せず, さらに不動
点が計算できない場合, $RP$ の記号的到達可能性解
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図 3: CEGAR の導入により検証が停止する

図 4: CEGARRを導入しても検証が停止しない

析は停止しない.
図 3, 図 4の例において, $l_{6}$ に対する記号的到達可

能性解析は停止しない. これはモデル中で変数 $d$ に

対する加算命令が無限回実行可能であることから,
状態集合が発散してしまうためである.
しかし, 検証が停止した場合は, 出力された結果

は正しい.

4.1 CEGAR検証の停止性

CEGAR による検証の停止問題は次のように分
解して考えることができる.. 1回の検証ループは停止するか?

$\bullet$ 検証ループの繰り返しは停止するか (述語の追

加は収束するか) ?

まず, 1回の検証ループの停止について考えると
(図 2参照), 一回の検証ループはそれぞれ有限の計
算となるので停止する.
次に検証ループの繰り返しは有限回で停止するか
にっいて考える.

まず, 遷移によりエラー状態に到達する場合, さ

きほどと同様に停止する.
そしてエラー状態に到達しない場合, 検証ループ

の繰り返しにより述語の追加が繰り返されることに
なる. 述語の追加を考えるに当たってデータ変数,
クロック変数のそれぞれに対して考えていく必要が
ある.

クロック変数に関してはその状態空間は有限の述
語数で表現することができることが示されているが

[1], データ変数に関しては加算減算の演算により,
述語の追加は停止しない.

CEGAR による検証の停止問題をさきほどの例
(図 3, 図 4) で考える. 図 3, 図 4のモデルでは, 遷
移 $l_{2}arrow l_{2}$ におけるデータ変数への演算式のみが異
なっており, 他は全て等しい. 2つのモデルで $l_{6}$ へ

の到達可能性を検証する際, $l_{1}$から $l_{6}$ への遷移にお
いて $d$ に関する遷移可能条件 $(d=10)$ があること

から, $d$ の値が検証に影響を与えることが分かる.
このとき図 4のモデルでは, $d$ に対する加算減

算命令により $d$ の値は士\infty に発散する. よって厳密

に遷移に関して状態集合を計算するためには, $d$ の

全ての値に対して述語により区別を与えなければな
らない. これより述語数は無限に発散し, 検証は停
止しない.

図 3のモデルにおいても, $d$ に対する加算命令は

存在し, $d$ の値は $+\infty$ に発散しうる. しかし図 3で

は, $d$ の値がひとたび 10を超えればそれらを区別す
る必要はなく, 述語 $\{d\geq 10\}$ でまとめて表現する

ことができる. よって最終的な述語数は有限個とな
り検証は停止する.

よって, CEGAR による検証においても停止しな
いような入力 (図 4) は存在するが, 変数の値が単禰
に増加し, 発散する場合 (図 3) は検証は停止する.

5 むすび

本論文ではソフトウ $x$アのリアルタイム処理, デー
タ処理をモデル化した仕様記述言語であるリアルタ

イムプログラムを定義し, その上での効率的な安全
性の検証手法を示した. また, 述語抽象化とその洗
練における検証法で重嬰な問題となる検証の停止条
件についての考察を行った.

CEGARの枠組みを用いることにより, 検証を各
フェーズに切り分けて行うことができ, 計算量の爆
発を抑制することができる. 本手法を実装するに当

たって, 効果的に抽象モデルを洗練していくことが
重要となる. よって, 最適な述語の追加を行うため
のアルゴリズムを検討する必要がある.
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今後の課題としては, まず本手法を実装し大規模
なシステムにおいてその有効性を示すことが挙げら
れる. さらに複雑なソフトウェアの動作をモデルに

取り入れることで, より現実的なシステムの検証を
行う.
また UML のステートチャートに検証を適用する
ことにより, システムの仕様記述において, 一般的
に用いられているモデルに対する検証手法を提案す
ることも, 今後の課題となる [14].
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