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1 はじめに

分散システムにおいて. プロセスの故障をいかに扱うか

は. 高信頼システム・アルゴリズム股計における重要な問
題であり, 実際分散システムの耐故障性を向上させるため
の研究が盛んに行われている.
分散システムの耐故障性を議論する際に注目されるのが

非同期分散システムである. 非同期分散システムにおいて

はプロセスの故障を考慮すると多くの分散問題が決定性ア
ルゴリズムでは解けないことが知られている [9].
ここで重要なのは, [9] で定義されている非同期分散シス

テムではプロセス間で全く同期をとれず. そのため各プロ

セスは他のプロセスの故障状況を知ることができないと仮
定されていることである. しかし, 実際のシステムではプ
ロセスの処理速度や通信遅延に関する制約を用いることに
より. 故障したプロセスをある程度検知できる. これは上

記の仮定では非可解とされた問題も, 事実上可解となるこ

とがあることを意味する. このような故障プロセスに関す
る検知情報を抽象化し議論するために提案されたのが故障
検知器である [4].
故障検知器は各プロセスごとに備わったオラクルであり,
各プロセスに対し他のプロセスの故障状況を知らせる. た

だし, 上述のような動機より, 故障検知器は必ずしも正磯
な故障状況を知らせるわけではない. 例えば, [4] では故障
検知器をその性能によってクラス分けしている. どのクラ
スの故障検知器を用いれば問題が解けるかが分かれば, そ

のような故障検知器を実装することにより問題が解けるこ
とになる. そのため, 対象となる分散問題を解くために必
要かつ十分な「最弱」の故障検知器に関する考察が理論的,
また実装的興味から盛んになされている ([1,3,7,8] など).
分散システムにおける基本的な問題の 1つに k-Set $Agr\infty-$

ment [5] がある. k-Set Agreement は次のような間口であ
る: 各プロセスは初期値として値を 1つずつ持っており, そ
れを他のプロセスに合意値として提案する. すべての正常
プロセスは提案された値のうち 1つだけ値を選んでそれを
合意値として決定するが, 各プロセスに決定される値は $k$

種類を超えてはならない. 本研究ではこれを解く故障検知

器の考察を行う. 故障検知器を用いて k-Set Agreement を
解く研究は多くなされている ([13], [10] など).

本文の構成は以下の通りである. まず, 2節において扱
う分散システムのモデルを定義し, 故障検知器の定義を述

べる. 次に 3節では故障数が任意である環境において k-Set

Agreement を解く故障検知器とそれを用いたアルゴリズム
を提案する. また, 関連研究で提案されている故障検知器
を紹介し, それとの比較を行う. 最後に 4節でまとめと今
後の課題について述べる.

2 準備

以下では取り扱う非同期分散システムのモデル. 故障検
知器の定義について述べる.

21 モデル

本節の定義の多くは [4] に基づく.

21.1 葬同期分散システム

本研究で扱う非同期分散システムのモデルは以下の
通りである. システムは $n$ 個のプロセスの集合 $\Pi=$

$\{p_{1},p_{2}, \cdots,p_{r},\}$ で構成される. プロセスは計算を行うプロ
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グラムをモデル化したものであり, その実行速度には下限

が無いものとする. 任意の 2 プロセス間に通信路が存在し,

プロセス同士はこの通信路上でメッセージをやり取りし通
信を行う. 送られたメッセージはかならず届くが遅延時間
に上限は無いとする.
本研究では 1つのプロセスが全プロセスヘメッセージを送

信する動作を $broadca\epsilon t$ と表現し, これは以下の 2つの性質

を満たすものとする. (1) すべての正常プロセスは $br\circ adr,ast$

されたメッセージを必ず受け取る. ただし, 正常プロセスに

関しては 212節で定義する. (2)&m $d_{t^{\backslash }},a\epsilon t$ されたメッセー

ジを受け取るならばちょうど 1つだけ受け取る.
説明のために大域時計 $\mathcal{T}=\langle 0,1,2,$ $\cdots$ } を考える. 各プ

ロセスはこれを参照できない.

212 叡障

プロセスは停止故障を起こし, 修復はされないものとする.

故障パタン $F$ は $\mathcal{T}$ から $2^{n}$への関数であり, $F(t)$ は時刻 $t$ に

おいて故障しているプロセスの集合を表す. $c\tau ashed(F)=$

$\bigcup_{t\epsilon\tau}F(t)$ で $F$ において故障を起こすプロセスを表す ま

た, $r,\circ rred(F)=\Pi-rrashed(F)$ で $F$ において故障しな

いプロセスを表し, $\Gamma A$)$rrer,t(F)$ に属すプロセスを正常プロ
セスという. ただし, $\alpha\pi rec,t(F)\neq\emptyset$ とする.

2.2 故障検知器

221 定義

まず, [4] での故障検知器の定義を紹介する.
故障検知器履歴 $H_{D}$ は $\Pi x\mathcal{T}$ から $2^{\mathbb{R}}$ への関数で, $H_{D}(p,t)$

はプロセス $P$ が時刻 $t$ に疑っているプロセスの集合を表す.
$p\neq q$ であるならば, $H_{D}(p,t)\neq H_{D}(q, t)$ であってもよい.

故障検知器 $\mathcal{D}$ は各故障パタン $F$ から $\mathcal{D}(F)$ への関数であ

る. $\mathcal{D}(F)$ は故障パタン $F$ において故障検知器から出力さ

れ得るすべての故障検知器履歴の集合を表す.
故障検知器はその故障検知能力の度合いによりさまざま
なクラス分けがされている. 本稿では下の 2つのクラスに属
する故障検知器を扱う. どちらのクラスの故障検知器も [4]

での定義とは異なり $H_{D}(p,t)$ は $P$ が時刻 $t$ に故障していな

いと思っている (以下,「信用している」 と表現する) プロセ

スを表す.

さて, 次の性質を満たす故障検知器 k-fl を定義する. た

だし, $H_{k-\Omega}(p,t)$ は 1つのプロセスである.

$\exists t$ $\in \mathcal{T},$ $\exists P\subseteq$ $\Gamma J’ rrert(F)s.t$ . $|P|$ $\leq$ $k,$ $\forall P\in$

$correr,t(F),$ $\forall t’\geq t,$ : $H_{k-\Omega}(p,t’)\in P$.
(正常プロセスから成るサイズ $k$ 以下の集合 $P$ が存在し, い

つかはすべての正常プロセスが $P$ の中のある 1つの正常プ
ロセスをずっと信じるようになる. )

これは [3] で定義されたクラス $\Omega$ を拡張したものであり,

l-fl が $\Omega$ に相当する.

また, 次の 2つの性質を満たす故障検知器はクラス $\Sigma[6]$

に属す. ただし, $H_{Z}(p, t)$ は $P$ が時刻 $t$ に信用しているプ

ロセスの集合を表す.
一様交差性 (Uniform Intersection): $\forall p,q\in\Pi,$ $\forall t,t’\in$

$\mathcal{T}$ : $H_{2}(p,t)\cap H\Sigma(q,t’)\neq\phi$.
(任意の時刻, 任意のプロセスのどの 2つの検知器履歴にお
いても, その積は空でない. )

尭食性 (Completenaef): $\exists t\in \mathcal{T},$ $\forall p\in\iota r\pi red(F),$ $\forall t’\geq$

$t$ : $H_{\Sigma}(p,t’)\subseteq c_{A}rred(F)$ .
(いつかはすべての検知器履歴が永久に故障プロセスを含ま
なくなる. )

222 最騙の散障検知讐

故障検知器の各クラス間には次のように. 帰着による強
弱関係が定義される.
あるクラス $D$の故障検知器をクラス $\mathcal{D}’$ の故障検知器に変

換するアルゴリズムが存在するなら, かつその時に限り, $\mathcal{D}’$

は $D$ より弱いと言い $\mathcal{D}\succeq \mathcal{D}’$ で表す. $\mathcal{D}\succeq \mathcal{D}’$ かつ $\mathcal{D}^{l}\succeq \mathcal{D}$

である時. $\mathcal{D}$ と $D’$ は同等であると言い, $\mathcal{D}\cong \mathcal{D}’$ で衰す.

に限り, $\mathcal{D}’$ は $D$ より弱いと言い $\mathcal{D}\succeq D’$で表す. $\mathcal{D}\succeq \mathcal{D}’$ か

つ $\mathcal{D}’\succeq$ つである時. $\mathcal{D}$ と $D’$ は同等であると言い. $\mathcal{D}\simeq \mathcal{D}’$

で表す 言いかえれば, 故障に関する情報をより多く与え
てくれる故障検知器がより強いということになる.
この強弱関係の下では故障検知器は弱ければ弱いほど実

装しやすいと考えられ. 対象とする問題を解くために必裏
な最弱の故障検知器を知りたいという要求がある. また, 最

弱の故障検知器自体がその問題を解くのに必要な情報を規
定するため, 問題の複雑度解明の槻点からも興味をもって
研究されている.
ある故障検知器のクラス $\mathcal{D}$ がある問題 $P$ を解く最弱の故

障検知器であることを示すには次の十分性 $(811ffi\dot{a}ency)$ と

必$I$性 (necessity) を証明すればよい.

十分性クラス $\mathcal{D}$ の故障検知器を用いて聞題 $P$ を解ける.

必璽性問題 $P$ を解くすべての故障検知鋸のクラスがクラ
ス $D$ 以上に強い.
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2.3 k-Set Agreement

k-Set Agreement [5] は次の 3つの性質により定義される.
各プロセス $P$ は初期値 $v_{P}$ を持っているとする.

停止性すべての正常プロセス $P$がいつかは値 $d_{p}$に決定する.

合意性決定値は $k$ 種類以下. つまり, $| \bigcup_{p\epsilon II}d_{p}|\leq k$

聾当性プロセス $P$が値らに決定したならば吟はいずれか
のプロセスの初期値である.

定瑠 1 [2, 11, 15] 故障数が $k$ 個以上の環境下では k-Set
Agroement は解けない. 口

3 k-Set Agreement を解く故障検知器
ここではプロセスの故障数が任意という環境においてク

ラス $k-\Omega$ とクラス $\Sigma$ の両方の出力を持つようなクラス $(k-$

$\Omega,$ $\Sigma$) の故障検知器を用いて k-Set Agreement を解くアル
ゴリズムを提案する.
この環境下においてはクラス $($ 1-11, $\Sigma)$ が l-Set Agreement

を解く最弱の故障検知器であることが知られている [6].

3.1 アルゴリズム

図 1に示すアルゴリズム 1を用いる. 概要は以下に記す.
アルゴリズムは [12] のアイデアを用いる. 各プロセスは

次のようなラウンドを繰り返す. 各ラウンドでは $k$ 個のプ

ロセスが調整者 ($co$ordinator) と呼ばれる役割を与えられ
る. 各プロセスは各ラウンド $r$ における調整者の集合 $C_{r}$ を

事前に知っているとする. $|C_{r}|=k$ である. まず, 各調整

者が全プロセスへ自分の保持値 v。を提案する. 各プロセス
$P\in\Pi$ はいずれかの調整者から値 $v$ を受け取るのを待つ.
この時, (1) もし値を受け取ればその値を放送する. (2) 値
を 1つも受け取っていないうちに $H_{k-\Omega}(p,t)$ として信じて

いるプロセスが $C_{r}$ に含まれないプロセスになったら�を
放送する. 次に各プロセス $P$ は $H_{\underline{\nabla}}(p,t)$ に属す全てのプロ

セスから $v$ か $\perp$ を受け取るまで待つ. $H_{Z}(p,t)$ の値は時刻
により変化するので. 各プロセスが返事を待つ相手も時刻
により変化する. この時, 集めた値の集合を $Rec_{p}$ として,

(1)&\sim が $\perp$ 以外の値で満たされていればそのうちの一番
小さい値に決定して終了. (2) $Rer_{\wedge p}$ に $\perp$ と値が混ざってい
れば一番小さい値を自分の保持値 $v_{p}$ にセットし次のラウン

ドヘ. (3) $Rec_{\rho}$ が $\perp$ で満たされていれば何もせずに次のラ

ウンドヘ.

次のラウンドでは前のラウンドとは少なくとも 1つは違
うプロセスが調整者となる. ${}_{n}C_{k}$ 通りの全ての組み合わせの

プロセスが調整者を務めたら最初の組み合わせに戻る. ラウ
ンドを進めているうちに他のプロセスから DECISION(V)
が届くことがあるが, このときには $v$ に決定して停止する.

3.2 正当性

定理 2故障数任意の環境下でクラス $(k-\Omega, \Sigma)$ の故障検知

器を用いればアルゴリズム 1で k-Set $Agm,m\epsilon nt$が解ける.

証明.. 妥当性
明らかに満たす.. 合意性
$ca e$において一度加$oadra\epsilon t(DECISION(v))$ が起こる

とそれ以降決定候補値となる値は $k$ 種類以下となる. 理由

は以下の通り. broadcast(DECISION$(v)$ ) が起こったと

いうことはそのラウンドを $r$ とすると. ラウンド $r$ の $ca\epsilon$

において (1) を満たしたプロセスが存在することになる. こ

の時. $\Sigma$ の一様交差性より, ラウンド $r$ の cago で (3) を

満たしたプロセスは存在しないことになる. このラウンド
において各プロセスの &らの中には値は $k$種類しか無く,

決定せずに次のラウンドヘ進んだプロセスはラウンド $r$ の

$ca e$ では (1) を満たし, 自身の値をこのラウンド $r$ でやり

とりされた $k$ 種類の値のうちの 1つに書き換えているはず
である. よって. これ以降のラウンドでやりとりされる値
はラウンド $r$ でやりとりされたせいぜい $k$種類の値となる.

以上より, 合意性は満たされる.. 停止性
ブロックしてしまう可能性があるのは 06と 09だけであ
るので, どのラウンドにおいても 06と 09で待ち続ける
プロセスは存在しないことを示す. まず. 06において待ち

続けるプロセス $p$ が存在するとする. このとき, $P$ が 06

に到達した時刻を $t$ とすると, 任意の時刻 $t’\geq t$ , にお

いて $H_{k-\Omega}(p,t’)\in C_{r}$ となっている. もしそうでなけれ

ば $P$ は 06を抜ける、 今, $C_{r}$ に含まれるいずれかのプロセ
ス ($j$ が &roadcost(Pl $[r_{c},$ $v_{c}.]$ ) を行ったならばいつかは $P$ に

それが届き 06を抜けるはずなので, $k$ 個のどの調整者も

broadcast$(P1[r_{c},v_{c}])$ を行う前に故障したことになる. この

とき, $k-\Omega$ の性質より, いつかは $H_{k-\Omega}(p,t^{t})\not\in C_{r}$ となる
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はずなので, 矛盾. よって 06で待ち統けるプロセスは存在
しない.

09においては $\Sigma$ の完全性より, いっかは $H\underline{(}p,t$ ) が正常

プロセスのみを含み続けるようになるので, その $H_{\Sigma}(p,t)$

に含まれるすべてのプロセス $q$ から必ず $P2[r_{q}, d_{q}]$ が届く.

よって, 09で待ち続けることも無い. 以上より, どのプロ

セスも決定が起きない限りラウンド数を増やし続ける.
次に, $k-\Omega$ と $\Sigma$ の出力がどちらも定義中 「いつかは」 で

保証されている性質を満たし始める時刻 $t$ を考える. $k-\Omega$ の

定義中の $P$ を用いると, $t$ 以降に $P\subseteq C$ であるような $C$

が調整者となるようなラウンド $r$ がある. $k-\Omega$ の性質より,

$P$ に含まれるプロセスはすべて正常プロセスであるのでラ
ウンド $r$ の phasel の 06においてはどのプロセスも必ずい
ずれかの調整者から値を受け取ることになる. よって, ラ

ウンド $r$ の Phase2の 08において $\perp$ を投じるプロセスは存

在しない. このときどのプロセスにおいても 10では�で
はない値のみが揃い, $ca 0$ の (1) が満たされ決定が起きて

全プロセスが停止する. 口

故障数が半数未満の 211のシステムでは, $\Sigma$ を実装可

能 [6] なことから下の系が導かれる.

累 1故障数半数未満の環境下でクラス $k-\Omega$ の故障検知器

を用いれば k-Set Agwxmentが解ける.

3.3 関遮クラス $\Omega^{k}$ との比較

[14] において以下の性質を満たすクラス $\Omega^{k}$ の故障検知

器で齢 Set Agreement を解くということが考えられている.

$1.\forall t\in \mathcal{T},\forall p\in\Pi$ : $|H_{\Omega^{k}}(p,t)|\leq k$ .
$2.\exists t\in \mathcal{T},$ $\exists Q\subseteq\Pi(\epsilon.t. Q\cap corred(F)\neq\emptyset),$ $\forall p\in$

$\alpha)rred(F),$ $\forall t’\geq t,$ : $H_{\Omega^{k}}(p,t’)=Q$ .

(どのプロセスも賞に $k$ 個以下のプロセスを信用している.
かつ, 正常プロセスを少なくとも 1つは含む集合 $Q$ が存在

し, いつかはすべてのプロセスの検知器履歴がずっと $Q$ に

なる. )
[14] において用いられている分散システムはアトミック

レジスタを備えたメモリ共有システムであり, このシステ

図 1: アルゴリズム 1 ムはクラス $\Sigma$ を備えた 211のシステムと同等であること
が示されている. [6]

定理 3 [14] アトミックレジスタを備えたメモリ共有シス
テムにおいてクラス $\Omega^{k}$ の故障検知器を用いれば故障数任
意の環境下で k-Set $Agfe’,me,nt$ が解ける.
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[14] の著者らはこのクラス $Il^{k}$ が k-Set Agreement を解
く最弱の故障検知器ではないかと予想しており, 本研究で提

案するクラス $k-\Omega$ との強弱関係を比較することにより, ど

ちらかが, もしくはそのどちらもが k-Set Agreement を解
く最弱の故障検知器となる可能性を有するのかを検討する.

331 $k\Omega\preceq\Omega^{k}$

図 2に示すアルゴリズム 2を用いれば, $f<n$ の環境下
においてクラス $t1^{k}$ の故障検知器を k-fl の故障検知器に変
換することができる. アルゴリズムの概要は以下の通り.

各プロセス $p\in\Pi$ は自分が生存を信じているプロセス全
てにメッセージを送る. メッセージを受け取ったプロセス

はその送り主 $P$に返事を出す. $P$ は最後に届いた返事を送っ
てきたプロセス $q$ を出力する. これを無限回繰り返す

アルゴリズム 2は入力として故障検知器のを取る. 入力

として $Il^{k}$ を与えると下の 2つの補題が成り立っ.

補麺 1ある時刻 $t_{1}$ が存在し, 任意の $t\geq t_{1}$ において

$| \bigcup_{p\epsilon c\cdot 0’ Yec\ell(F)}output(p,t)|\leq k$ となる.

証明. $fl^{k}$ の性質より, ある時刻 $t’$ が存在し, $t’$ 以降すべて

のプロセスの検知器履歴はサイズ $k$ 以下の集合 $Q$ に一致し

ている. $t’$ 以前に送られた全ての message に対する rePly
がすべて届き終わった時刻をがとする. この時, $t^{r}$ 以降に

送られるすべての message は $Q$ に含まれるプロセスに対

してのみ送られる. $Q$ には正常プロセスが含まれるので,

rePly を返し続けるプロセスが存在する. $|Q|\geq k$ であるこ

とから, その reply により出力されるプロセスはせいぜい
$k$ 種類. 口

補題 2ある時刻 $t_{2}$ が存在し, 任意の $t\geq t_{2}$ , 任意の $P\in$

$corre,d(F)$ において mltPut $(p,t)\in cx)rrec,t(F)$ となる.

証明. 故障するプロセスがすべて故障し終わる時刻を $t’$ と

する. $t’$ 以降に送られた message に対する reply を返すプ

ロセスはすべて正常プロセスである. よっていつかはどの

プロセスも永久に正常プロセスだけを出力し続けるように
なる. 口

定理 4故障数任意の環境下において, $k-\Omega\preceq\ddagger t^{k}$ .

証明. 補題 1と補題 2における $t_{1}$ と $t_{2}$ をそのまま用いて

$t= \max\{t_{1},t_{2}\}$ とし,

$\bigcup_{p\epsilon correct(F),t’\geq t}\sigma utput(p,t’)=S$ とする. 補題 1と補題 2

図 2: アルゴリズム 2

より, この $S$ は $k$-Il の定義中の $P$ の性質を満たす. よって,

アルゴリズム 2の $\sigma utput$ は $k-\ddagger l$ の性質を満たす. 口

332 $k-\Omega\succeq ll^{k}$

また, 逆の変換も同様に可能である事が示せる.
図 3に示すアルゴリズム 3を用いれば, $f<n$ の環境下
においてクラス $k-\Omega$ の故障検知器を $il^{k}$ の故障検知器に変

換することができる. アルゴリズムの概要は以下の通り.

各プロセス $P\in\Pi$ は自らの局所時計が $\Delta$経過することに

自分が信じているプロセスの認を放送する. ただし. $\Delta$ は

$0$ でない任意の有限時間. 各プロセスは各 $id$ が何度届いた

かを記憶しておき, 届いた回数の多い方から $k$個のプロセ

スの集合を出力しておく.
アルゴリズム 3は入力として故障検知器 $\mathcal{D}$ を取る. アル

ゴリズム 3の入力として $k-\Omega$ を与えると, 以下の補題が成

り立っ.

補煽 3ある時刻 $t_{1}$ が存在し, すべての $P\in\infty rr\epsilon d(F)$ に

おいて任意の時刻 $t\geq t_{1}$ で outPutCP, $t$ ) $\cap carred(F)\neq\emptyset$

となる.

証明. $k\cdot i1$ の性質より, ある時刻 $t’$ が存在し. 任意の $t\geq t’$

ではすべてのプロセス $p\in c_{A}$)$rrer,t(F)$ において $H_{k-\Omega}(p,t)$
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これは放送の性質より, 放送が行われればすべての正常プ
ロセスが同じメッセージをちょうど 1つずつ受け取るため.

$t’$ 以降は $P$ に含まれるプロセスの $NUM$ の値だけが増える

ので, すべての正常プロセス $i$ の $NUA\prime I_{i}[q]$ の値は変化しな

い. したがって, すべての $i$ において $\sigma utput(i,t)$ の値は変

化しなくなる. このことから, 時刻 $t_{2}$ の存在が示された.
口

補燭 5ある時刻 $ta$ が存在し. 任意の $t\geq t_{3}$ ではすべての

$p,q\in CArred(F)$ において autPut$(p,t)=\alpha\iota tput(q,t)$ と

なる.

鉦明. 今, 補題 3と補題 4の $t_{1},$ $t_{2}$ を用いて s $t \cdot=\max\{t_{1}, t_{2}\}$

を考える. すると, 任意の $t\geq t$. ではすべての $P\in$

$c,orrec,t(F)$ において output$(p,t)=cwtput(p,t\cdot)$ かつ $P\subseteq$

$\sigma utput(p,t)$ . ただし, $P$ は $k-\Omega$ の定義中の $P$ の性質を満

たす. ここで, 楠魑 4の証明の中で用いた $t’$ を用いる.

$t^{+}= \max\{t^{r},t’\}$ とすると, $t^{+}$ がこの補題の保証する時

刻 ta の性質を満たす. 口

定理 5故障数任意の環境下において. $k-\Omega\succeq\Omega^{k}$ .

図 3: アルゴリズム 3

の値はずっと $k\cdot\Omega$ の定義中の $P$ に含まれるプロセスの $id$ に

なる. よって, すべての正常プロセスがアルゴリズムの 03
において $P$ に含まれるプロセスの $id$ だけを放送し続ける

ようになる. このことから, いつかは $P$ 中の全プロセスが

NUM の値上位 $k$ 位に入り, その後 $k$位未満に落ちること

は無い. $P$ は正常プロセスだけを含む集合であるから, 補

題は示された. 口

櫨 $\bullet$ 4ある時刻 $t_{2}$ が存在し, すべての $p\in corrert(F)$ に

おいて任意の $t\geq t_{2}$ で $\alpha ltput(\sim p,t)=output(p,t_{2})$ となる.

証明. 補題 3より, 全ての正常プロセスの $rwt\mu lt$ が $k-\Omega$ 定

義中の集合 $P$ をずっと含むようになるような時刻 $t_{1}$ が存在

する. このことから $|P|=k$ ならば補題は明らかに成り立
つので, $|P|\leq k$ とする.

$t_{1}$ 以前に送信された全てのメッセージが受信され終わる
時刻を $t’$ とする. $t’$ において任意のプロセス $q\in(\mathbb{I}\backslash P)$ ,

任意の正常プロセス $i,j$ について $NU\lambda^{\ovalbox{\tt\small REJECT}}I_{1}[q]=NUA\prime I_{j}[q]$ .

証明. 補題 3\sim 5より, k-ll を入力としたアルゴリズム 3の

$rmt$.put が $tl^{k}$ の定義中の $Q$ の性質を満たすことが分かり.
このことから示される. 口

定狸 4と定理 5から次の系が導かれる.

系 2故障数任意の環境下において, $k-\Omega\cong\Omega^{k}$ . 口

このことから, k-Set Agreement を解く最弱の故障検知器

は k-lt と $\Omega^{k}$ の両方, もしくはどちらもそうでないかのど
ちらかであることが分かる.

4 まとめと今後の課題
クラス $k-\Omega$ を提案し. 故障数任意の環境下においてクラ

ス $(k-\Omega, \Sigma)$ の故障検知器を用いれば齢 Set Agreement が解

けることを示した. また, 関連研究で提案されているクラ
ス $\Omega^{k}$ と $k-\Omega$ の比較を行い, 両者が同等の強さを持つこと
を示した.
今後の課題として, $\Omega^{k}$ と $k-\Omega$ のどちらかの必妻性を示す

ことにより k-Set Agreement を解く上での両故障検知器の
最弱性を示したいと考えている.
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