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擬 要

条件付き項書換え系 (CTRS) からそれと同等の計算をする項書換え系 (TRS) に変換する手法として紐解き変
換 (unraveling) がある. しかし. 変換によって得られる TRS が変換前の CTRS と同等な計算をするためには文
脈依存条件と所属制約条件を必婁とする. そのため, 変換によって得られる TRS は, 一般的な TRS と同様には扱
うことができない. 本稿では, 紐解き変換によって得られる TRS から文脈依存条件を緩和するための変換の手法を
提案し, 文脈依存条件を除去することを目指す.
キーワード 条件付き項書換え系, プログラム変換, 紐解き変換, 文脈依存書換え, 所属制約

1 はじめに

条件付き項書換え系 (CTRS) とは, 規則の適用時に

成り立つべき条件を付加した条件付き書換え規則から
なる計算モデルである. 条件の代表的な形式は 2つの
項の組であり. その評価には CTRS 自身の書換えを用
いる. そのため, CTRS の書換えでは条件部の評価の
入れ子が生じ, 項書換え系 (TRS) の書換えに比べて非
常に複雑となる. さらに, 停止性などの計算の性質を解
析することも困難である. CTRS の計算の複雑さを解
消する方法として, CTRS からそれと同等の計算をす
る TRS に変換する紐解き変換 (unraveling) $[3],[5],[8]$

がある. 決定的 CTRS を対象とした紐解き変換 [5],[8]
では. $n$個の条件を持つ規則を, 条件を 1つずつ順に評
価する $n+1$ 個の書換え規則に分解する. 紐解き変換で
得られた TRS の停止性を示すことで, CTRS の停止性
を保証することもできる. しかし, 紐解き変換は与え

られた CTRS に対して–般には模倣完全ではない. す
なわち, 変換によって得られる TRS の書換えと, 与え

られた CTRS の書換えが元の関数記号上で等しいとは
限らない. 書換えが等しくなるためには, 変換によっ

て得られる TRS に対して文脈依存条件 [2] と所属制約
条件 [6] が必要になる [4]. そのため, 変換によって得
られる TRS は, 一般的な TRS と同様には扱うことが
できない.

本稿では, まず決定的 CTRS を対象とする紐解き変
換 $[5],[8]$ を 1-CTRS を対象とする紐解き変換 [3] に基

づいて改良する. 具体的には, 同時に判定できる複数
の条件を–度に評価する書換え規則を生成する. これ
により, 文献 $[5],[8]$ の紐解き変換よりも生成規則数の
減少を図る. さらに, 改良した紐解き変換によって得
られる TRS の書換えと変換前の CTRS の書換えを等
しくするために必要な文脈依存条件を取り除く方法に
ついて議論する. 書換えの制限は, 紐解き変換によっ
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て生成される新しい関数記号に対して与えられる. こ

の新しい記号を減らすことによって文脈依存条件を緩
和する. これらの記号が全て削除できる場合には文脈
依存条件が不要になる. この考えに基づいて, 紐解き

変換によって得られる TRS から文脈依存条件を緩和さ
せるための変換を提案する.

2 準備

ここでは, 項書換え系の基本的な定義を記す. 本論
文では, 項書換え系の–般的な記法に従う $[1],[5]$ .
関数記号の集合 $\mathcal{F}$ , 変数の可算無限集合 $V$ , 写像 $\mathrm{a}\mathrm{r}.\dot{|}\mathrm{t}\mathrm{y}$ :

$Farrow \mathrm{N}$ (ただし, $\mathrm{N}$ は自然数の集合) から生成され

るすべての項の集合を $\mathcal{T}(\mathcal{F}, V)$ とする. 項 $s$ の中の

どの変数も 1回しか現れないとき, $s$ は二形であると

いう. 項 $t_{1},$
$\ldots$ ,ちのいずれかに現れる変数の集合を

V$ar(t_{1},$
$\ldots$ , tので表す. 項 $s$ と $t$ が同 $-$であるときは

$s\equiv t$ と記述する.
項 $t$ における位置の集合 $\mathcal{O}(t)$ を正整数の列 (空列を

$\epsilon$ で表現) を用いて, 次のように定義する :. $t\in \mathcal{V}$ のとき, $O(t)=\{\epsilon\}$ ,. $t\equiv f(t_{1}, \ldots,t_{n})$ のとき, $O(t)=\{\epsilon\}\cup\{iu|i\leq$

$n,u\in O(t:)\}$ .
位置 $p,$ $q\in O(t)$ に対して, $\text{即^{}\prime}$ $=q$ を満たす $p’\in O(t)$

が存在するとき, $\mathrm{P}\leq q$ と書く. 特に $P’\neq\epsilon$ とき, $P<q$

と記す. root $(s)$ は項 $s$ の先頭 (位置 $\epsilon$ ) の記号を表す.

ホールロ $\not\in \mathcal{F}$ を特別な定数記号とする. 文脈とは,
$\mathrm{o}$ を–つだけ含む項である. ホール自身も文脈であり,

このような文脈を空の文脈という. 文脈 C$[]$ において

位置 $P$ に出現するホールロを項 $t$ で置き換えることに
よって得られる項を $C[t]_{\mathrm{p}}$ と記す. なお, $P$ を省略して

もよい. $F,$ $\mathcal{V}$ 上のすべての文脈の集合を望$($F, $V)$ とす

る. 項 $t,$ $u$ に対して $t=C[u]_{\mathrm{p}}$ となるような文脈 $C$ が存

在するとき, ul2t の部分項であるという. 特に $\epsilon<p$

のとき, $u$ を真部分項という. また, 位置 $P\in O(t)$ に

おける部分項 $u$ を $u\equiv t|_{\mathrm{p}}$ と記す.

代入とはその定義域が有限集合である変数から項
への写像である. 代入 $\sigma$ の定義域, 値域は, それぞ

れ $Dom(\sigma)=\{x|x\in \mathcal{V}, x\not\equiv\sigma(x)\}$ . $\mathcal{R}an(\sigma)=$

$\{\sigma(x)|x\in Dom(x)\}$ で定義される. 値域に現れる

変数の集合を $\mathcal{V}Ran(\sigma)=\bigcup_{\iota\in \mathcal{R}an(\sigma)}Var(t)$ とする.
$Dom(\sigma)=\{x_{1}, \cdots, x_{n}\}$ であり, かつ $\sigma(x:)\equiv t_{:}$ のと

き, $\sigma$ を $\{x_{1}rightarrow t_{1}, \cdots, x_{n}rightarrow t_{n}\}$ と記す. 項 $t$ に対し

て, $\sigma(t)$ を $l$ のインスタンスと呼び, $t\sigma$ と略記する.

代入 $\sigma,$
$\sigma’$ について, $Dom(\sigma)=Dom(\sigma’)$ かっすべて

の $x\in D\circ m(\sigma)$ において $\sigma(x)\equiv\sigma’(x)$ のとき, $\sigma=\sigma^{J}$

と記述する. $\sigma$ と $\sigma’$ の合成は $\sigma\sigma’$ と記述し, $x\sigma\sigma’\equiv$

$\sigma’(\sigma(x))$ で定義する.
$F$ 上の条件付き書換え規則は次の条件を満たす 3項

組 ( $l,$ $r$,Cond) であり, $larrow r\Leftarrow Cond$ と書かれる :
(1) $l,$ $r$ はそれぞれ右辺, 左辺と呼ばれる $F$ 上の項で

あり, l は変数ではない, (2)Ccmd は条件部と呼ばれ,
$Cond_{1}\wedge\cdots\wedge Cmd_{n}(n>0)$ の形式している. $Con\phi$

は true または $\mathcal{F}$ 上の項 $s_{i}$ とちの組 $s_{i}arrow t_{1}$ の形式

をしている. Cond’ $\wedge \mathrm{t}\mathrm{r}\mathrm{u}\mathrm{e}$や true $\wedge Cond’$ のような節
は Cond’ と省略する. 特に, 条件部が true である規則

$larrow r\Leftarrow \mathrm{t}r\mathrm{u}\mathrm{e}$ を単に書換え規則と呼び, $larrow r$ と略し

てもよい. $Cmd$ 中の変数の集合を $Var(Cond)$ で表す.
$\approx$ を項上の 2項関係としたとき, $\approx$ と代入 $\sigma$ が条件部
$Cond=s_{1}arrow t_{1}\wedge\cdots\wedge s_{n}arrow t_{n}$ のすべての $i$ につい

て $s:\sigma\approx t_{i}\sigma$ を満たす, もしくは $C$ 醐 $=\mathrm{t}\mathrm{r}\mathrm{u}\mathrm{e}$ である

ならば, $\approx$ と $\sigma$ は $C$ 屑を満たすといい, Cond$(\sigma, \approx)$

と書く. 条件付書換え規則は他の規則と区別できるラ
ベル $\rho$ を用いて $\rho$ : $larrow r\Leftarrow C\circ nd$ と書くこともあり,

略記するために $\rho$ のみを記述してもよい.

F上の条件付き項書換え系 (CTRS) は F上の条件
付き書換え規則の有限集合である. CTRS が書換え規
則のみの集合であるとき, その CTRS を余剰変数付き
項書換え系 (EV-TRS) と呼ぶ. 特に, すべての書換

え規則 $larrow r$ が $Var(l)\supseteq Var(r)$ を満たすならば. そ
の CTRS は項書換え系 (TRS) である.

$R$ を $\mathcal{F}$ 上の CTRS とすると, $R$ による $n$ レベルの

書換え関係 $arrow nR$ は次のように再帰的に定義される :

$\bulletarrow=\beta 0^{R}$ .. $arrow=\{(C[l\sigma]_{\mathrm{p}}, C[r\sigma]_{\mathrm{p}})|\rho:ln+1^{R}arrow r\Leftarrow Cond\in$

$R$, C\epsilon 望 (F, V), $Cmd(\sigma, arrow R)*n\}$ (ただし, $arrow Rn*$

は「計 R の推移的反射的閉包である).

$R$ の書換え関係 $arrow R$ は $arrow R=\cup n\geq 0narrow R$ と定義され

る. 規則を適用した位置 $P$ を明記する場合は $sarrow_{R}^{\mathrm{P}}t$ ,

更に適用した規則 $\rho$ を明記する場合は $Sarrow R[\mathrm{p},\rho]_{t}$ と記述

する. 任意の左辺のインスタンス l\mbox{\boldmath $\sigma$} はりデックスと呼

ばれる. $arrow R$ の推移的反射閉包を $arrow R*$ とする. $t\equiv t_{\mathit{0}}$

$arrow_{R}t_{1}arrow R\ldots$ を書換え系列と呼び. $n$ ステップの系

列は $t-_{R}nt_{n}$ と書く.
書換え規則 $\rho$ : $larrow r\Leftarrow Cond$ において, 条件部も

しくは右辺のみに現れる変数 $x\in Var(r,Cmd)\backslash Var(l)$

を $\rho$ の余剰変数 (extra variable) と呼ぶ. $R$ を $\mathcal{F}$ 上
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の CTRS とする. すべての規則 $\rho$ : $larrow r\Leftarrow s_{1}arrow$

$t_{1}\mathrm{A}\cdot\cdot,\mathrm{A}s_{n}arrow t_{n}\in R$ に対して, $Var(s_{1}, \ldots, s_{n})\subseteq$

$\mathcal{V}ar(l)$ を満たすとき, この CTRS を 1-CTRS と呼ぶ.

CTRSR のすべての規則において, 右辺の余剰変数は

必ず条件部に現れるとき $R$ を -CTRS と呼び, 余剰

変数の出現に制限のないときは $R$ を 4-CTRS と呼ぶ.

4-CTRS は CTRS すべてを含むクラスである. よって
単に CTRS と表記した場合は 4-CTRS を意味する. 条
件付き書換え規則 $\rho$ : $larrow r\Leftarrow s_{1}arrow t_{1}\wedge\cdots\wedge s_{n}arrow$

$t_{n}$ が任意の $i$ について $Var(s:)\subseteq \mathcal{V}ar(l, t_{1}, \ldots,t_{\dot{*}-1})$

を満たすとき, \rho は決定的であるという. 全ての規則
が決定的である CTRS を決定的であるという. これは

3–CTRS に対する定義の自然な拡張である.

3 紐解き変換の改良

本節では, $F$ 上の決定的 CTRS を $\mathcal{T}(F, V)$ に関し

て同等の書換えをする EV-TRS に変換する紐解き変換
$[5],[8]$ を I-CTRS を対象とする紐解き変換 [3] を基に改
良した変換を与え, これまでの変換と同様に模倣完全
性を保つことを示す.
文献 $[5],[8]$ にある紐解き変換を簡単に説明すると, 条

件付き書換え規則が持つ n個の条件を, 1つずつ順に
評価する $n+1$ 個の書換え規則に分解する. 以下に, そ

の変換例を与える. ここで, 文献 $[5],[8]$ にある紐解き
変換については U. 本稿で与える紐解き変換について
は $\mathrm{U}$ と区別することにする.

例 1次の $R_{1}$ は決定的 CTRS である.

$R_{1}=\{$

$F(x,y)arrow z\Leftarrow G(x)arrow w\wedge G(y)arrow z$

$\wedge H(w, x)arrow z,\cdot$

$G(x)arrow x$, $H(x,y)arrow x$

$R_{1}$ は $U$ によって次のように変換される.

$U(R_{1})=\{$

$F(x, y)arrow \mathrm{u}_{1}(G(x), x,y)$ ,
$\mathrm{u}_{1}(w,x,y)arrow \mathrm{u}_{2}(G(y), w, x)$ ,
$\mathrm{u}_{2}(z,w,x)arrow \mathrm{u}_{3}(H(w, x),$ $z)$ ,
$\mathrm{u}_{3}(z, z)arrow z$ ,
$G(x)arrow x$, $H(x, y)arrow x$

規則 $\rho$の左辺には変数 $x,y$があるので条件部の $G(x)arrow$

$w$ と $G(y)arrow z$ は同時に判定することが可能であ
る. よって, この 2つの条件部に対して $F(x, y)$ $arrow$

$\dot{\mathrm{u}}_{1}’(G(x), G(y),$ $x)$ , $\mathrm{u}_{1}’(w, z,x)arrow \mathrm{u}_{2}’(H(w, x),$ $z)$ のよ

うな規則を生成することができる. このように, 同時

に判定できる複数の条件を–度に評価する書換え規則
に変換することにより, 紐解き変換を改良する. この

改良が有効である例は後述する. 次に, 改良した紐解
き変換の定義を与える. 以下では, 変数の集合 X に対
して, $\vec{X}$ は $X$ の要素を辞書順序によって並べたりスト
とする. また, $n_{\dot{\mathrm{t}}}$ 個の項の並び $t_{:,1},\ldots,t_{2,n_{i}}$ を $arrow t_{i}$ と略

記する.

響町 1(紐解き変換 U) $R$ を $F$上の決定的 CTRS とす
る. $\rho$ : $l arrow r\Leftarrow\bigwedge_{j=1}^{m_{1}}s_{1,j}arrow t_{1,j}\wedge\cdot\cdot,$ $\wedge\bigwedge_{j=1}^{m_{k}}s_{k,j}$

$arrow t_{k,j}\in R$ を $R$ の規則とし, 以下の条件を満たすと
する 1 :

$\forall i\forall j$ . $Var(s_{ij},)\subseteq Var(l,t_{1\cdot\cdot:-1}t)arrow,.,rightarrow$.
$R$ の各規則 $\rho$ に対して, $F$上にない記号 $\mathrm{u}_{1}^{\rho},$

$\ldots,$
$\mathrm{u}_{k}^{\rho}$ を

用意する. $l$及び $arrow,\ldots,arrow t_{1}t_{1-1}$ のいずれかに現れる変数の
うち, $r,t_{1}arrow$ もしくは $i$ 番目以降の条件部 $\wedge^{m\prime}f=‘ 1s:’,jarrow$

$t_{:’,j}(i’>i)$ のいずれかに再び現れる変数の集合を $X_{i}$

$(=\mathcal{V}ar(l,t_{1}arrow, ..., t_{i-1}^{arrow})\cap Var(r,tarrow:$, . . $.,$

$arrow,rightarrow t_{k}s_{1+1}$, .. .,
$arrow)s_{k})$ とする. このとき, 書換え規則の集合 $\mathrm{U}(\rho)$ は次
のように定義される :

$\mathrm{U}(\rho)=\{$

$larrow \mathrm{u}_{1}^{\rho}(_{\mathit{8}_{1},X_{1}}^{arrowarrow})$

$\mathrm{u}_{1}^{\rho}(t_{1}X_{1})arrow,arrowarrow \mathrm{u}_{2}^{\rho}(\epsilon_{2}X_{2}arrow,)arrow$

:
$\mathrm{u}_{k}^{\rho}(t_{k}X_{k})arrow,arrowarrow r$

$k=0$ のときは, $\mathrm{U}(\rho)=\{larrow r\}$ . $\mathrm{U}$ は CTRS 上に自
然に拡張され, $\mathrm{U}(R)=\bigcup_{\rho\in R}\mathrm{U}(\rho)$ とする. $F$ と $\mathrm{U}$ と

$R$ によって定まる関数記号の集合を殉 (R) $=F\cup\{\mathrm{u}_{i}^{\rho}|$

$\rho:larrow r\Leftarrow s_{1}arrow t_{1}\wedge\cdots\wedge s_{n}arrow t_{n}\in R,$ $1\leq:\leq n\}$

とする . $\mathrm{O}$

$\mathrm{U}(R)$ は明らかに 殉 (R) 上の EV-TRS である.

$m_{1},$ $\ldots$ , mtSすべて 1のとき文献 $[5],[8]$ の変換と等価
であり, すべての $\rho$ について $k=1$ のとき文献 [3] の 1-

CTRSのための変換とほぼ等価である. 本稿では, $\mathrm{U}(\rho)$

の規則の数が少なくなることを目指しているので, す

べての駁 $>1$ ) に対して $\mathcal{V}ar(s\iotaarrow)\not\subset \mathcal{V}\alpha r(l,t_{1}..t_{i-2})arrow,.,arrow$

を仮定する.

例 2例 1の $R_{1}$ は $\mathrm{U}$ によって次のように変換される.
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文献 $[5],[8]$ の変換では 6個の規則に分解されたが, 本

稿の紐解き変換では 5個で済む.

最後に, CTRSR と本稿の変換で得られる EV-TRS
U(R) の書換えの等価性について議論する. R を F上の
決定的 CTRS とする. 任意の $F$ 上の項 $s,t\in \mathcal{V}(F, \mathcal{V})$

について, $sarrow t\mathrm{s}_{\mathrm{U}(R)}$ ならば $sarrow_{R}t*$ であるとき, $\mathrm{U}$

は $R$ に対して槙倣健全であるという. また, $\mathit{8}arrow \mathrm{U}(R)*$

$t$ かつ, そのときに限り $s-_{R}*t$ であるとき, $\mathrm{U}$ は $R$ に

対して模倣完全であるという. U が模倣完全であれば
CTRS $R$ と EV-TRS $\mathrm{U}(R)$ の書換えは等価であると言
える.

しかし, $F$上の CTRS $R$ と変換 $\mathrm{U}$ によって得られる

EV-TRS $\mathrm{U}(R)$ とでは $\mathcal{T}(F, \mathcal{V})$ 上に関して完全に書換
えが等しくなるわけではない [3]. これは 1つの条件付
き書換え規則に含まれるそれぞれの変数について, 条

件部も含め同じ変数ならばすべて等しいはずなのだが,

紐解き変換によって複数の書換え規則に分けられてし
まうことが原因である. そこで, 文脈依存条件 [2] と所
属制約条件 [6] を用いて EV-TRS の書換えに制限を与
えると書換えが等しくなる [4]. 文脈依存条件は関数記
号から自然数の集合への写像であり, 全ての関数記号

に対して書換え可能な引数の位置を決定する. 所属制
約条件はリデックスの部分項が所属する集合を指定し,
書換えを制限する. 以下に, 文脈依存書換えの定義を

関数記号’が出現した場合は書き換えてはならないと
すればよい [4]. $F$上の CTRS $R$ に対して, $\mathrm{U}(R)$ と模

倣完全のための条件である文脈依存条件の組を $\mathrm{U}_{\mu}(R)$

$=(\mathrm{U}(R), \mu)$ と表現することにする.

例 3例 2 $\text{の}\mathrm{u}(R_{1})$ において文脈依存条件 $\mu$ は, $\mu(F)$

$=\{1,2\},$ $\mu(G)=\{1\},$ $\mu(H)=\{1,2\},$ $\mu(\mathrm{u}_{4})=\{1,2\}$ ,
$\mu(\mathrm{u}\mathrm{s})=\{1\}$ となる.

例 2の $\mathrm{U}(R_{1})$ の書換えは, 例 3の $\mu$ を考慮することに
よって $R_{1}$ の書換えと等しくなる.

$\mathrm{U}$ が任意の $R$ に対して $s\sim_{R}t*$ ならば $s-_{\mathrm{I}\mathrm{I}_{\mu}(R)}*t$

であることは $\mathrm{U}$ の定義より明らかである. よって, $\mathrm{U}$

の模倣健全性のみを示す.

定理 1( $\mathrm{U}$ の槙倣健全性) $R$ を $F$上の決定的 CTRS と

する. このとき, $F$上の任意の項 $s,$ $t\in T(F, \mathcal{V})$ につ

いて, $s1_{\mathrm{U}_{\mu}(R\rangle}t$ ならば $s\sim_{R}t*$ . $\mathrm{O}$

略証 $s-_{\mathrm{U}_{\mu}(R)}^{k}t$ のステップ数 $k$ に関する帰納法によ
り示される . $\mathrm{O}$

定理 1より次が得られる.

系 1紐解き変換 $\mathrm{U}$ は $\mu$ による文脈依存書換え上で模
倣完全である 口

与える.

定義 2 ([2]) $R$ を $\mathcal{F}$ 上の EV-CTRS とする. $F$ につ

いて. 文脈依存条件 $\mu$ はすべての $f\in F$に対して $\mu(f)$

$=\{i_{1}, \ldots, i_{n}\}$ . $1\leq n\leq \mathrm{a}\mathrm{r}\mathrm{i}\mathrm{t}\mathrm{y}(f)$ . $1\leq i_{j}\leq \mathrm{a}\mathrm{r}\mathrm{i}\mathrm{t}\mathrm{y}(f)$ &
する. さらに, 項 $t\in T(F, V)$ に対して, $\mathcal{O}_{\mu}(t)$ は以下

のように再帰的に定義される :. $O_{\mu}(x)=\beta$ ただし, $x$ は変数,. $O_{\mu}(f(t_{1}, \ldots,t_{n}))=\{i_{jq}|1\leq j\leq m,q\in O_{\mu}(t:_{j})\}$

ただし, $f\in \mathcal{F},$ $\mu(f)=\{i_{1}, \ldots, i_{m}\}$ .
文脈依存項書換え系を $R$ と文脈依存条件 $\mu$ の組と

して $(R, \mu)$ のように表現することにする. このとき,

$T(F, V)$ 上での書換え関係 $arrow_{(R,\mu)}$
は $\sim=(R,\mu)\{(s,t)$

$|sarrow^{P}t,$$pR\in O_{\mu}(s)\}$ のように定義される. 口

紐解き変換 $\mathrm{U}$ が模倣完全であるためには定義 1中の
$\mathrm{U}(R)$ に対して, 文脈依存条件 $\mu$ を (1) すべての $\mathrm{u}_{j}^{\rho}\in$

$Fv(R)\backslash F$に対して $\mu(\mathrm{u}_{j}^{\rho})=\{1, \ldots, m_{k}\}$ とし, (2) すべ
ての $f\in F$ に対して $\mu(f)=\{1, \ldots, \mathrm{a}\mathrm{r}\mathrm{i}\mathrm{t}\mathrm{y}(f)\}$ とする.

さらに, 所属制約条件として, リデックスの真部分項に

4 文脈依存条件の除去

本節では, $\mathrm{U}_{\mu}(R)$ から文脈依存条件を緩和するため
の変換方法を示す. 紐解き変換を行うと元の規則には
含まれていなかった新たな関数記号ができる. この新
たな関数記号に関して, 同じ関数記号を含む書換え規
則は $\mathrm{U}_{\mu}(R)$ の中に, 左辺に現れる規則, 右辺に現れる

規則のそれぞれ 1つずつしか存在しない. この 2っの

書換え規則をまとめ. 1つの規則にすることによって
新しく生成された関数記号の数を減らすような変換を
示す. $F$ 上の EV-TRS において, すべての $f\in F$ に

対して $\mu(f)=${ $1,$
$\ldots$ \dagger arity$(f)$ } となっているとき, 文

脈依存条件が陰去されたと呼ぶことにする. なお. 所
属制約条件については $\mathrm{u}_{j}^{\rho}$ の存在に依存するので, 本稿

においては議論しないことにする.
まず, 変換の直感的な考え方を説明する. 次の TRS

は規則 $\rho_{1}$ : $f(x, y)arrow z\Leftarrow g(x)arrow w\wedge f(w, y)arrow z$
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を紐解き変換した後に得られるものである.

$\mathrm{U}(\rho_{1})=\{$

$f(x, y)arrow \mathrm{u}_{6}(g(x),y)$ ,
$\mathrm{u}_{6}(w, y)arrow \mathrm{u}_{7}(f(w,y))$ ,
$\mathrm{u}_{7}(z)arrow z$

新たに生成された関数記号 $\mathrm{u}_{6},$ $\mathrm{u}\tau$ に対する文脈依存条
件は $\mu(\mathrm{u}_{6})=\{1\},$ $\mu(\mathrm{u}\tau)=\{1\}$ である. $\mathrm{U}(\rho)$ の書換え
規則について, $\mathrm{u}_{6},\mathrm{u}_{7}$ はここにしか出現せず, $\mathrm{u}_{6}$ や u7
から書換えが始まることはない. よって, この 3つの

書換え規則は $f(x,y)arrow f(g(x),y)$ のように 1つの規則
で表すことができ, 新しく生成された関数記号はなく
なる. つまり, 書換えに制限が無く文脈依存条件は除
去されたことになる.
もう少し複雑な例を考える. 次の TRS は規則 $\rho_{2}$ :

$f(x,y)arrow z\Leftarrow g(x)arrow w\wedge g(y)arrow z\wedge h(w,x)arrow z$

を紐解き変換した後に得られるものである.

$\mathrm{U}(\rho_{2})=\{$

$f(x,y)arrow \mathrm{u}_{8}(g(x),g(y),$ $x)$ ,
$\mathrm{u}_{8}(w, z, x)arrow \mathrm{u}0(h(w, x),$ $z)$ ,
$\mathrm{u}_{9}(z, z)arrow z$

新たに生成された関数記号に対する文脈依存条件は
$\mu(\mathrm{u}_{8})=\{1,2\},$ $\mu(\mathrm{u}_{9})=\{1\}$ である. 上の場合と同
様に考えると, $\mathrm{U}(\rho_{2})$ の上 2つの規則は $f(x,y)arrow$

$\mathrm{u}_{\mathrm{Q}}(h(g(x), x),$ $g(y))$ と書くことが出来る. このとき,
$\mu(\mathrm{u}_{8})=\{1,2\}$ であったので $\mathrm{u}\mathfrak{g}$ の変数 $z$ の位置も書
き換えられてよくなる. つまり, $\mu(\mathrm{u}_{8})=\{1,2\}$ となる.
この場合, u9は残ったままだが文脈依存条件に関して
は制限がなくなる. このように, 紐解き変換によって
生成された新しい関数記号 u を含む規則について, 書
換えの等価性を失わないように 2つの規則を 1つに変
換していく. 以下に, 文脈依存条件を除去するための
変換を与える.

定義 3(蛮換丁) $R$ を $F$上の決定的 CTRS とする. $R$

を紐解いた結果が $\mathrm{U}_{\mu}(R)$ であるとき, 書換え規則の集
合& とそれに対応する文脈依存条件絢を次のように
再帰的に定義する :

(1) 恥 $=\mathrm{U}(R),$ $\mu_{0}=\mu,$
$2$

(2) I-ら $=R’\cup\{larrow \mathrm{u}_{j}^{\rho}(s_{1},. . , s_{n}),$ $\mathrm{u}_{j}^{\rho}(t_{1},\ldots, t_{n})$

$arrow r\}$ のとき, $\mathrm{u}_{j}^{\rho}(s_{1},\ldots, s_{n})\equiv \mathrm{u}_{j}^{\rho}(t_{1},\ldots, t_{n})\delta$ を

満たす代入 $\delta$ が存在 3し, かつ root $(r)=\mathrm{u}_{m}^{\rho}$ のと

2すべての $f\in F$ に対して $\mu(f)=\mu’(f)$ となる場合. これを $\mu$

$=\mu’$ と書く.
$\epsilon D\alpha n(\delta\rangle$

$\subseteq(\bigcup_{k\in\mu:(u_{j}^{\rho})}Vaf(t_{k}\rangle)\backslash (\bigcup_{k\not\in\mu:(\mathrm{u}_{i}^{\rho})}Var(t_{k}))$ , すな

わち, すべての $k\not\in\mu_{i}(\mathrm{u}_{\mathrm{j}}^{\rho})$ に対して $\epsilon_{k}\equiv t_{k}$ とする.

きは, $\mu_{i}(\mathrm{u}_{m}^{\rho})$ で定まる書き換えてよい位置とそ

うでない位置で, $Dom(\delta)$ の変数を共有していな
い, すなわち, $Dom( \delta)\cap(\bigcup_{k\in\mu:(\mathrm{u}_{n}^{\rho})}\mathcal{V}ar(r|_{k})\cap$

$\bigcup_{k\not\in\mu:(\mathrm{u}_{n}^{\rho})}\mathcal{V}ar(r|k))=\emptyset$ ならば, $R_{i+1}=R’\cup\{l$

$arrow r\delta\}$ とし, さらに絢+1を以下のように与える.

(i) root $(r)=\mathrm{u}_{m}^{\rho}$ のとき, すべての $f\in Fv(R)$

$\backslash \{\mathrm{u}_{m}^{\rho}\}$ に対して $\mu+1(f)=\mu(f)$ とし, $\mathrm{u}_{m}^{\rho}$

に対しては $\mu\+1(\mathrm{u}_{m}^{\rho})=\mu_{i}(\mathrm{u}_{m}^{\rho})\cup\{p|r|_{p}$

$\in\bigcup_{p’\in\mu:(\mathrm{u}_{j}^{\rho})}\mathcal{V}ar(\mathrm{u}_{j}^{\rho}(t_{1}, \ldots,t_{n})|_{p’}),$ $l\Xi q\in$

$\mu:(\mathrm{u}_{m}^{\rho}),$ $q<p)\}$ とする.

(ii) それ以外のとき, $\mu:+1=\mu$: とする.

また, 測と絢の組 $(R_{t}, \mu_{i})$ を $\mathrm{T}_{:}(\mathrm{U}_{\mu}(R))$ と表現
し, $\bm{\mathrm{T}}_{k}(\mathrm{U}_{\mu}(R))=\text{丁_{}k+1}(\mathrm{U}_{\mu}(R))$ のとき $\bm{\mathrm{I}}(\mathrm{U}_{\mu}(R\rangle)=$

$\mathrm{T}_{k}(\mathrm{U}_{\mu}(R))$ とする . $\mathrm{O}$

$h+1(\mathrm{u}_{m}^{\rho})$ の作り方が上の定義でうまくいくのは,
$\mu(\mathrm{u}_{m}^{\rho})$ に無い位置 (書換えが禁止されている引数) に

は変数しか現れないからである. また, 上記の変換が停
止するのは明らかである. なぜなら, (2) は $\mathrm{u}_{j}^{\rho}$ の記号

それぞれにたかだか 1回しか行なわれないからである.

例 4例 2の $\mathrm{U}(R_{1})$ は $\mathrm{T}$によって次のように変換される.

$\mathrm{T}(l\mathrm{I}(R_{1}))=\{$

$F(x,y)arrow \mathrm{u}_{5}(H(G(x),x),$ $G(y))$

$\mathrm{u}_{5}(z, z)arrow z$

$G(x)arrow x$

$H(x,y)arrow x$

文脈依存条件は $\mu(F)=\{1,2\}$ . $\mu(G)=\{1\},$ $\mu(H)=$

$\{1,2\},$ $\mu(\mathrm{u}_{5})=\{1,2\}$ となり $\mathrm{T}(\mathrm{U}(R_{1}))$ には書換えの制

限がなく, 通常の TRS と同様に扱うことができるよう
になっている. つまり, 文脈依存条件は除去された. た
だし, u5が残っているので所属制約条件は必要である.

定義 3(2) にある条件は書換えの等価性を保つため
に必要である. つまり, この条件を満たさないような

場合では変換 I によって文脈依存条件を除去すること
が出来ない.

例 5次の $R_{2}$ は決定的 CTRS である.

$R_{2}=\{$
$h(b)arrow c$, $aarrow b$, $aarrow c$,

$f(x)arrow g(y)\Leftarrow aarrow y\wedge h(y)arrow y$

$R_{2}$ は $\mathrm{U}$ によって次のように変換されるが, 変換 I に
よって文脈依存条件を除去することが出来ない.

$\mathrm{U}(R_{2})=\{$

$h(b)arrow c$, $aarrow b$ , $aarrow c$ ,

$f(x)arrow \mathrm{u}_{10}(a)$ , $\mathrm{u}_{10}(y)arrow \mathrm{u}_{11}(h(y),y)$ ,
$\mathrm{u}_{11}(y, y)arrow g(y)$
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文脈依存条件は $\mu(\mathrm{u}_{1}\mathrm{o})=\{1\},$ $\mu(\mathrm{u}_{11})=\{1\}$ である.

もし, 定義 3(2) の条件を無視して以下の TRS $R_{3}$ を

得ても, 模倣完全性は失われる.

$R_{3}=\{$
$h(b)arrow c$, $aarrow b$, $aarrow c$ ,

$f(x)arrow \mathrm{u}_{11}(h(a), a)$ , $\mathrm{u}_{11}(y, y)arrow g(y)$

例えば, 項 $f(b)$ を $\mathrm{U}_{\mu}(R_{2})$ と $R_{3}(\mu’(\mathrm{u}_{11})=\{1,2\}$ で

ある) のそれぞれで書き換えてみる. $\mathrm{U}_{\mu}(R_{2})$ では関

数記号 $\mathrm{u}_{11}$ を含む項で書換えが終わってしまう. これ
に対して $R_{3}$ では $g(c)$ となり書換えが成功してしまい,

$\mathrm{U}_{\mu}(R_{2})$ での書換えとは違う結果が得られる. つまり模
倣完全性は失われている.

以下では, EV-TRS $\mathrm{U}(R)$ と EV-TRS $\mathrm{I}(\mathrm{U}(R))$ の書

換えの等価性について議論していく. 書換えが等しい
ことを示すには, $\mathrm{T}$ が $\mathrm{U}(R)$ に対して模倣完全であるこ
とを示せばよい. そこで, 以下の 2つの補題を与える.

補血 1 $R$ を $F$ 上の決定的 CTRS とする. このとき,
$\mathcal{F}$ 上の任意の項 $s,t\in T(F, V)$ について $sarrow- \mathrm{r}_{:}(\bm{\mathrm{n}}_{\mu(R))}l$

$t$ ならば, $s-^{\mathrm{r}}- \mathrm{r}_{:+1}(\mathrm{U}_{\mu}(R))t$ . 口

血温 $sarrow\iota_{:}(v_{\mu}(R))kt$ のステップ数 $k$ と $s$ の構造の辞
書式順序に関する帰納法により示される. 口

補題 2($\bm{\mathrm{T}}$ の槙倣健全性) $R$ を $\mathcal{F}$上の決定的 CTRS と

する. このとき, $F$上の任意の項 $\mathit{8},t\in T(\mathcal{F}, V)$ につ

いて $sarrow_{1\mathrm{P}_{=+1}(\mathrm{U}_{\mu}(R))}t*$ ならば, $s-_{l(\mathrm{U}_{\mu}(R))}\mathrm{r}‘ t$ . $\mathrm{O}$

略証 $s-^{k}- \mathrm{r}_{:+1}(v_{\mu}(R))t$ のステップ数 $k$ と $\epsilon$ の構造の

辞書式順序に関する帰納法により示される. $\mathrm{O}$

定理 $2\prime \mathrm{r}(\mathrm{U}_{\mu}(\cdot))$ は模倣完全である. $\square$

略証 補題 1,2により示される. $\mathrm{O}$

最後に, 本稿で提案した変換が有用であることを示
す例を挙げる. 次は, $U$ と $\mathrm{U}$ では $\mathrm{T}$ を適用した結果が

異なる例である.

例 6規則 $\rho:f(x,y)arrow x\Leftarrow g(x)arrow x\wedge g(y)arrow x$ は

$U,\mathrm{U}$ によって次のように変換される.

$U(\rho)=\{$

$f(x,y)arrow \mathrm{u}_{12}(g(x), x)$ ,
$\mathrm{u}_{12}(x,x)arrow \mathrm{u}_{13}(g(y),x)$ ,
$\mathrm{u}_{13}(x, x)arrow x$

$\mathrm{U}(\rho)=\{$

$f(x, y)arrow \mathrm{u}_{14}(g(x),g(y),$ $x)$ ,
$\mathrm{u}_{14}(x,x,x)arrow x$

どちらも変換丁によって変化はない.

このような場合も考えられるので, 本稿で示した紐解き
変換の改良が規則の簡単化に有効であることがわかる.
次の $R_{4}$ は文献 [4] の方法を使って乗算プログラムか
ら得た除算の CTRS の–部である.

$\ovalbox{\tt\small REJECT}=\{$

$\mathrm{d}\mathrm{i}\mathrm{v}(\mathrm{s}(z),\mathrm{s}(y))arrow \mathrm{t}\mathrm{p}_{1}(\mathrm{s}(x))$

$\Leftarrow z-yarrow \mathrm{t}\mathrm{p}_{1}(w)$

$\wedge \mathrm{d}\mathrm{i}\mathrm{v}(w,\mathrm{s}(y))arrow \mathrm{t}\mathrm{p}_{1}(x)$,

:.
ここで, tpn は n 個の項の組を表すための関数記号で
あり, $n=1$ のときは $\mathrm{t}\mathrm{p}_{1}(t)$ を単に $t$ としても直感的に
は問題ないと考えられる. このように考えた場合, $R_{4}$

は $\mathrm{U}$ と $\mathrm{T}$ によって次のように変換される.

$\mathrm{T}(\mathrm{U}(R_{4}))=\{$

$\mathrm{d}\mathrm{i}\mathrm{v}(\mathrm{s}(z), \mathrm{s}(y))arrow \mathrm{s}(\mathrm{d}\mathrm{i}\mathrm{v}(z-y, \mathrm{s}.(y)))$ ,

:.
本稿の変換を利用することで, 今までのものよりかな
り簡潔となった除算の TRS が得られ, これは代表的な
除算の規則に–致する.
次に, 文献 [7] で得られている結果と本研究で提案し
た変換 $\mathrm{T}$の比較を行なう. 文献 [7] より, 文献 $[4],[8]$ の

紐解き変換 U について, 次の条件のどちらかを満たす
とき, 模倣完全である.

$\bullet$ 生成した TRS が右線形かっ変数非消去 (non-
$\mathrm{e}\mathrm{r}\mathrm{a}8\mathrm{i}\mathrm{n}\mathrm{g})$ である.

$\bullet$ 生成した TRS が左線形である.

ただし. 左線形の場合には右辺のみに現れる変数に代
入されて現れた項の部分項は書き換えられていないと
する. そこで, 次の例を考えてみる.

例 7規則 $\rho:f(x, x)arrow g(z, z, x)\Leftarrow h(x)arrow z$ は $u$ に

よって次のように変換される.

$U(\rho)=\{$
$f(x, x)arrow \mathrm{u}_{16}(h(x), x)$ ,
$\mathrm{u}_{15}(z,x)arrow g(z, z,x)$

$U(\rho)$ は文献 [7] で示されている条件をどちらも満たして
いないため, 例 7の結果は文脈依存条件として $\mu(\mathrm{u}_{15})=$

$\{1\}$ を定めなければ模倣完全性を保つことができない.
次に, 本研究で提案した変換 $\bm{\mathrm{T}}$ を $U(\rho)$ に適用してみる.

例 8 $U(\rho)$ は丁によって次のように変換される.

$\mathrm{T}(U(\rho))=\{f(x, x)arrow g(h(x), h(x),$ $x)$
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このようになり, 文脈依存条件を除去することに成功
した. よって, 文献 [7] で得られた結果では模倣完全性
を保っために文脈依存条件を与えなくてはならない場
合でも, 本研究の変換 T によって文脈依存条件を除去
することができる.

[3] M. Marchiori. Unravelings and ultra-properties. Proc.
5th Int. Conf. on Algebraic and Logic Programing, Vol.
1139 of LNCS, pp. 107-121, 1996.

[4] N. Nishida, M. Sakai, and T. Sakabe. Partial inver-
sion of constructor term rewriting systems. In Proceed-
ings of the 16th Intemational Conference on $Rem\dot{\tau}t|ng$

Techniques and Application8, Vol. 3467 of LNCS, pp.
264-278, 2005.

5 おわりに

本稿では, 決定的 CTRS を対象とする紐解き変換
[5], [$8|$ と 1-CTRS を対象とする紐解き変換 [3] を基に決
定的 CTRS を対象とする紐解き変換を改良した. 改良
した紐解き変換の利点として, 生成される規則の数の
減少が挙げられる. さらに, 紐解き変換によって得ら
れる TRS の書換えと変換前の CTRS の書換えが等し
くなるなるための文脈依存条件について述べ, その文
脈依存条件を除去するための変換を与えた.
今後の課題として, 文脈依存条件と所属制約条件を
考えない場合において, 紐解き変換が模倣完全である
ための条件について解析することが挙げられる. 文献
[7] には紐解き変換が模倣完全であるための 2つの条件
が示されている. I つは生成した TRS が右線形かつ
変数非消去 (non-erasing) であること, もう 1つは生
成した TRS が左線形であることである. ただし, 左線
形の場合には右辺のみに現れる変数に代入されて現れ
た項の部分項は書き換えられていないとする. この条
件は改良した紐解き変換についても成り立つと考えて
いる.

本稿では議論しなかった所属制約条件に関して, 例
4のような場合に, 所属制約条件が必要であるかどう

かの議論も今後の課題である.
また, 本稿で定義した変換 I では変換の順番につい

ては考えられていない. 変換の順番をかえることで文
脈依存条件の除去の可否が変化するかもしれない. こ

れについて考えることも課題の 1つである.
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