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要旨. 単純型項書換え系は高階の関数プログラムの計算モデルであり，その重要な性質に停止性

がある．単純型項書換え系の停止性証明法として草刈と酒井は強計算依存対法を提案した．これ

は，静的な再帰の部分で無限ループが発生しない事を示す事により停止性を証明する手法である．

本論文では，強計算依存対法により停止性証明を行う際に解く必要のある制約を取り扱い易いよ

うに削減・変換する２つの方法を提案する．１つは実効規則の概念の導入であり，制約を劇的に

削減することができる．もう 1つは直積型項へのラベル付け法の導入であり，制約の解法の選択
肢を増加させることができる．

Abstract. Simply-typed term rewriting systems model the computation of functional programs,
and termination is one of the important properties of them. Kusakari and Sakai proposed the
strongly computable dependency pair method for proving termination of simply-typed term
rewriting systems. This method proves termination by showing that infinite loop is not generated
in any static recursion component. In this paper, we enhance this method by two idea. One is
reducing constraints by usable rules, the other is labeling product-typed terms.

1 はじめに

一階での項書換え系の停止性を証明するために，

ArtsとGieslは依存対法を提案した [2]．依存対法は，
無限書換え系列を作る恐れのある成分を項の対（依

存対）として書換え規則から抽出し，依存対間の関

係を解析することにより再帰の部分を洗い出す．停

止性を証明する際には，洗い出した再帰の部分で無

限ループが発生しない事を保証する制約を解く必要

がでてくる．

依存対法を高階の書換え系の停止性証明に用いるた

めに，草刈が単純型項書換え系（simply-typed term
rewiting system; STRS）上に [7]，酒井，渡辺，坂
部が高階書換え系（higher-order rewrite system）上
に [13] 拡張した．だがしかしこれらの手法は，動的
な再帰構造，すなわち実行時の関数呼び出しの依存

関係に基づく再帰構造を解析する．そのため，さま

ざまな関数が代入されうる高階変数を根に持つ項が

解くべき制約中に含まれてしまい，実用的には不十

分である．酒井と草刈は dependency forestの概念を
導入し，静的な再帰構造解析，すなわち関数定義の

依存関係に基づく再帰構造解析による依存対法を提

案し，高階変数を根に持つ項を制約から取り除くこ

とに成功した [12]．しかし，対象とする高階書換え
系に非常に強い制限を課すことになった．また，青

戸と山田は defunctionalization[11]の概念を用いて，
制約中の項の根に出現する高階変数を，代入可能な

全ての関数で展開することにより取り除く手法を提

案した [1]．だが，これは本質的には動的な再帰構造
解析に基づく手法である．

近年，草刈と酒井は，型付 λ計算の停止性証明で

導入された強計算性の概念を用いて，静的な再帰構

造解析法である強計算依存対法を提案した [9]．強計
算依存対法は直接関数渡し（Plain Function-Passing;
PFP）と呼ばれる性質を満たす STRSに適用できる．
直接関数渡しとは，直観的には右辺中の高階変数が

左辺の被定義関数の引数になっているという性質で

あり，典型的な高階関数のほとんどが満たす性質で

ある．それ故に，静的な再帰構造解析による証明の

容易さばかりでなく，非常に実用性が高い．強計算

依存対法が特に有効な例として次の型付き組合せ子

論理がある [4]．{
S[f, g, x] → f [x, g[x]]

K[x, y] → x

組合せ子論理はチューリング機械と等価な表現力を

持つため停止性を持たない．一方，型付き組合せ子論
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理は停止性を持つことが知られている．強計算依存

対法を用いると，静的な再帰を持たない事と全ての

高階変数が左辺の引数部分に出現している（PFP），
という２つの容易な判定のみで型付き組み合わせ子

論理の停止性を証明することができる．

強計算依存対法で STRSの停止性を証明する際に
は，静的な再帰部分で無限ループが発生しないこと

を保証する制約を解く必要がある．本論文では，こ

の制約を取り扱い易いように削減・変換する２つの

手段を提案する．

強計算依存対法はそれぞれの再帰成分を解析する

際に，STRSの全ての規則も同時に解析する．つま
り，再帰の際に呼び出される事のない規則にも注目

せねばならない．本論文では，この問題に対し再帰

の際に呼び出す可能性のある規則（実効規則）に注

目すれば十分である事を示す．実効規則の概念は，項

書換え系に対して文献 [5], [14]で提案されたもので
あり，これにより STRSの停止性証明においても解
かれるべき制約が削減され，証明効率が格段に向上

し，証明能力も強力になる．

また，関数プログラムにおいて様々な型をもつ複

数のデータを一つに束ねたデータを，STRSでは直
積型項を用いることにより自然に表現することがで

きる．一方で強計算依存対法に基づいて関数プログ

ラムの停止性を示す場合に，直積型項が制約を解く

妨げとなり証明能力の低下を引き起こす．そこで本

論文では直積型項へのラベル付け法を提案する．具

体的には，直積型項を表現する特別な関数記号 tpを
文脈に依存したラベル付けを行うことにより区別す

る．これにより，停止性証明時に満たすべき制約の

解法の選択肢を増加させることが可能となる．本手

法により，証明能力がさらに強力となる．

本論文は次のように構成される．２節で本論文に

必要な諸定義を与え，３節で強計算依存対法を紹介

する．４節で STRS上での実効規則の概念を提案し，
５節で直積型項へのラベル付け法を提案する．

2 準備

2.1 単純型項書換え系

単純型項書換え系（simply-typed term rewiting
system; STRS）は文献 [7]で提案された．本節では
文献 [9] に基づき，論文中で必要となる諸概念を与
える．

関数記号の集合Σと変数記号の集合Vから生成され
る項の全体からなる集合T (Σ,V)は次のように帰納的
に定義される: a ∈ Σ∪Vかつ t1, . . . , tn ∈ T (Σ,V)な
らば a[t1, . . . , tn] ∈ T (Σ,V)．項 a[ ]は単に aと記す．

2つの項 sと tが構文的に等しいことを s ≡ tで表す．

また，s ≡ a[s1, . . . , sn]とするとき，s[t1, . . . , tm]と
書いて項 a[s1, . . . , sn, t1, . . . , tm]を表す．項 t中の全

ての変数の集合を V ar(t)で表す．項 t ≡ a[t1, . . . , tn]
における位置の集合 Pos(t)を正整数の列（空列を ε

とする）を用いて Pos(t) = {ε} ∪ {ip′ | 1 ≤ i ≤
n, p′ ∈ Pos(ti)} で定義する．Pos(t)上の順序 Âを
以下で定義する．p Â q であるとは，ある w(6= ε)
で p = qw となることである．εを根の位置と呼び，

p ≺ qとなる qが存在しない pを葉の位置と呼ぶ．項

t ≡ a[t1, . . . , tn]の根の位置の記号 aを root(t)で記
し，args(t) = {t1, . . . , tn}とする．
代入は変数から項への関数である．代入 θ

の 項 上 へ の 拡 張 ，す な わ ち θ(a[t1, . . . , tn])
を，a ∈ Σ のときには a[θ(t1), . . . , θ(tn)] で，
a ∈ V かつ θ(a) = a′[t′1, . . . , t

′
k] のときには

a′[t′1, . . . , t
′
k, θ(t1), . . . , θ(tn)] で定義する．θ(t)を tθ

で略記する．文脈とは穴と呼ばれる特別な関数記号

¤が，一箇所だけ出現する項である．これらのうち
特に，¤が根の位置に出現する文脈を根文脈，¤が
葉の位置に出現する文脈を葉文脈と呼ぶ．文脈 C[ ]
中の ¤を項 tで置き換えることによって得られる項

を C[t]で表す．
項 t′ が項 tの部分項であるとは，ある葉文脈 C[ ]

が存在して t ≡ C[t′]となることである．このとき，
¤のC[ ]における出現位置 pを用いて，t′を t|pで表
す．拡張部分項であるとは，ある文脈 C[ ]が存在し
て t ≡ C[u]となることである．例えば，項 a[a′[x, y]]
の部分項は a[a′[x, y]], a′[x, y], x, yであり，拡張部分

項はこれらの他に a[ ], a′[ ], a′[x]がある．項 t′ が項 t

の部分項であることを t¥sub t′で記し，拡張部分項で

あることを t¥esub t′で記す．また，¤subを¥sub\ ≡
で定義し，¤esubを¥esub\ ≡で定義する．項 tの全

ての部分項からなる集合を Sub(t)で記す．
空でない基底型の集合を Bで表す．Bから生成さ

れる単純型の集合 S は，型構成子 →，× を用いて
S ::= B | (S → S) | (S ×· · ·×S) として定義される．
→は右結合性を持ち×よりも優先度が低いとし，括
弧を適宜省略する．本論文では，単純型を単に型と呼

ぶ事がある．α1 ×· · ·×αn(n ≥ 2)の形の単純型を直
積型と呼ぶ．直積型の項を表現するため，組化構成子

と呼ぶ特別な関数記号 tp ∈ Σの存在を仮定する．項
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tp[t1, . . . , tn]を (t1, . . . , tn)と記すこともある．型関
数 τ はΣ∪V から S への関数である．ただし，τ(tp)
は未定義とする．項 t ≡ a[t1, . . . , tn] ∈ T (Σ,V)が単
純型 αを持つとは，各 ti(i = 1, . . . , n)が単純型 αi

を持ち，a = tpのときは α = α1 × · · · × αn(n ≥ 2)，
そうで無いときは τ(a) = α1 → · · · → αn → α とな

ることである．単純型 αが単純型 βの接尾辞である

とは，ある α1, . . . , αn に対し，β=α1→· · ·→αn→
α(n ≥ 0)となる事であり，α v β で記す．単純型を

持つ項を単純型項と呼ぶ．全ての単純型項からなる

集合を Tτ (Σ,V) で記す．なお本論文中では，代入や
文脈は型の整合性を崩さないもののみを扱う．すな

わち，単純型項 tに対し tθや C[ ]は共に単純型を持
つとする．本論文では単純型項しか取り扱わないた

め，以降では単純型項をを単に項と呼ぶこともある．

単純型書換え規則とは root(l) ∈ Σ\{tp}, V ar(l) ⊇
V ar(r)，τ(l) = τ(r) の条件を満たす単純型項 l, rの

対 (l, r) であり，l → r と記す．単純型項書換え系

(STRS)とは単純型書換え規則の集合である．STRS
Rにおいて単純型項 sが tに書換えられるとは，ある

規則 l → r ∈ R，代入 θ，文脈C[ ]が存在し s ≡ C[lθ]
かつ t ≡ C[rθ]となることである．このとき，s →R t，

または s → tと記す．STRS Rが有限分岐であると

は，どの項 tにおいても {t′ | t −→
R

t′}が有限である
ことである．

l → r を型 τ(l) = α1 → · · · → αn → α を

持つ規則とする．ただ α は基底型または直積型で

ある．このとき，(l → r)ex を {l → r, l[z1] →
r[z1], . . . , l[z1, . . . , zn] → r[z1, . . . , zn]}で定義する．
ここで，z1, . . . , znは ∀i.τ(zi) = αiである他に現れな

い新しい変数である．また，Rex =
∪

l→r∈R(l → r)ex

とする．

命題 2.1 STRS Rを考える．s −→
R

tならばある規則

l → r ∈ Rex，葉文脈C[ ]，代入 θが存在し，s ≡ C[lθ]
かつ t ≡ C[rθ]．

項 tが STRS Rにおいて停止性を持つ（SN(R, t)
と記す）とは，tから始まる −→

R
による無限列がな

いことである．R が停止性を持つとは，任意の項

t に対して SN(R, t) が成立することである．また，
T args

SN (R) = {t | ∀u ∈ args(t).SN(R, u)}とする．
最後に依存対法で用いる記法を紹介する．Rの規

則 l → r の左辺 l の根の位置に出現する関数記号

(root(l))を被定義記号と呼び，Rの被定義記号全体

からなる集合を DR で記す．また，それ以外の関数

記号を構成子記号と呼び，Rの構成子記号全体から

なる集合を CR で記す．各関数記号 f ∈ DR に対し，

印付記号 f#を用意する．また，tの根記号を対応す

る印付記号で置き換えた項を t#で表し，印付項と呼

ぶ．ここで，root(t) 6∈ DRの場合には t# ≡ tとする．

2.2 簡約化対 (準簡約化対)

本節では依存対法で重要な役割をなす簡約化対 (準
簡約化対)を紹介する．
項の対の上での述語 P の下で２項関係>が代入に

閉じているとは，s > tかつ P (s, t)ならば sθ > tθで

あることである．また，>が文脈（葉文脈）に閉じ

ているとは，s > tならば任意の文脈（葉文脈）C[ ]
に対し，C[s] > C[t]が成立することである．擬順序
&と狭義の半順序 >の対 (&, >)が述語 P の下で簡

約化対（準簡約化対）であるとは，&, >が共に P の

下で代入に閉じ，&が文脈 (葉文脈)に閉じ，>が整

礎であり，& · >⊆>または > · &⊆>が成立するこ

とである．

簡約化対の設計にはしばしば引数切り落とし法が

利用される [7, 2]．以下では文献 [7] で提案された
STRS上へ拡張された引数切り落とし法を紹介する．
切り落とし関数 πは，各 f ∈ Σ (τ(f) = α1 → · · · →
αn → β)を i1 < · · · < im ≤ nとなる正整数のリスト

[i1, . . . , im]に割り当てる関数である．ij ≤ kを満たす

π(f)の最大部分リスト [i1, . . . , ij ]を π(f)≤kで表す．

項 a[t1, . . . , tn]に対し π(a[t1, . . . , tn])を，a ∈ Vなら
ば a[π(t1), . . . , π(tn)]で，a ∈ Σ（ただし π(a)≤n =
[i1, . . . , im]）ならば a[π(ti1), . . . , π(tim)]で定義する．
また，s &π tをπ(s) & π(t)で，s >π tをπ(s) > π(t)
で定義する．

次に STRS上の再帰経路順序 [7]を紹介する．

定義 2.2 D を Σ 上の擬順序とし，∼ を D から生
成される同値関係とする．項 s ≡ a[s1, . . . , sn], t ≡
a′[t1, . . . , tm] に対し s >rpo tであるとは以下のいず

れかを満たすことである．

• a ¤ a′ かつ各 j について s >rpo tj

• a ∼ a′ かつ {s1, . . . , sn} >mul
rpo {t1, . . . , tm}

• si ≥rpo tとなる iが存在

• a = a′ ∈ V かつ {s1, . . . , sn} >mul
rpo {t1, . . . , tm}

• a′ ∈ V，a が D に関して最大，かつ

{s1, . . . , sn} ≥mul
rpo {t1, . . . , tm}
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ここで，≥rpoは >rpo ∪ ≡であり，>mul
rpo は >rpoの

多重集合上への拡張である．

項 tが堅固（firmness）であるとは，t中の変数が全

て葉の位置に出現していることである．項の対 (s, t)
について s が堅固であるとき左堅固であるといい，

LF (s, t)で記す．

命題 2.3 ([7]) 述語 LF の下で（ &π
rpo, >

π
rpo ）は準

簡約化対である．

2.3 部分項基準

簡約化対（準簡約化対）と並び，依存対法で重要

な役割をなす部分項基準の概念を紹介する．部分項

基準はTRS上で提案された [5]．以下では文献 [9]の
定式化に従う．

定義 2.4 Rを STRS，Cを印付項の対の集合とする．
Cが部分項基準を満たすとは，すべての 〈u#, v#〉 ∈ C
に対して root(u), root(v) 6∈ V であり，さらにDRか

ら空でない正整数列への関数 δ が存在し，以下を満

たすことである．

1. ある 〈u#, v#〉 ∈ Cでu|δ(root(u))¤esubv|δ(root(v))

が成立

2. 各 〈u#, v#〉 ∈ C で以下がすべて成立

• u|δ(root(u)) ¥esub v|δ(root(v))

• 各 p ≺ δ(root(u))について root(u|p) 6∈ V

• ε ≺ q ≺ δ(root(v))を満たす各 q について

root(v|q) ∈ CR

各 f ∈ DR に対し δ(f)は，文献 [5]では正整数し
か許されなかったが，文献 [9]で正整数列がとれるよ
うに拡張されている．

3 強計算依存対法

この節では文献 [9]で提案された STRSの停止性
証明法の 1つである強計算依存対法を紹介する．こ
の証明法は，静的な再帰成分を抽出し，それぞれの

再帰の部分で無限ループが発生しない事を保証する

制約を解くことにより停止性を示す手法である．ま

ず，静的な再帰構造解析の土台となる SC 依存対の

概念を紹介する．

定義 3.1 STRS R に対し，used product type
upt(R)を以下で定義する．α ∈ upt(R)とは，αが

直積型であり，ある規則 l → r ∈ R と変数 z ∈
V ar(r) が存在して τ(z) = α となることである．

STRS R，項 lに対し，拡張引数の集合 e args(R, l)
を以下で定義する．u ∈ e args(R, l) であるとは，
u ∈ args(l)，または (. . . , u, . . . ) ∈ e args(R, l)かつ
τ((. . . , u, . . . )) 6∈ upt(R)となることである．STRS
R, 項 l に対し，集合 safe(R, l) を e args(R, l) と
{u ∈ Sub(l) | u 6≡ l, τ(u) ∈ B ∪ upt(R)} の和集
合で定義する．

対 〈l#, a#[r1, . . . , rm, z1, . . . , zn]〉 が STRS R の

SC 依存対であるとは，この２つの要素が基底型か
直積型であり，ある規則 l → C[a[r1, . . . , rm]] ∈ Rex

が存在し，∀k ≤ m.a[r1, . . . , rk] 6∈ safe(R, l) が成
立することである．ここで a ∈ DR，C[ ]は葉文脈，
z1, . . . , zn は他に現れない新しい変数であるとする．

また，Rの SC依存対の集合をDPSC(R)で記す．

例 3.2 以下の STRSを考える．
Rsub =

sub[(x, 0)] → x

sub[(0, x)] → 0
sub[(s[x], s[y])] → sub[(x, y)]

Rdiv ={
div[(0, x)] → 0

div[(s[x], s[y])] → s[div[(sub[(x, y)], s[y])]]
Rfoldl ={

foldl[f, z, nil] → z

foldl[f, z, cons[(x, xs)]] → foldl[f, f [(x, z)], xs]
Rsub ∪ Rdivと Rfoldl の SC 依存対 DPSC(Rsub ∪
Rdiv)とDPSC(Rfoldl)は以下のようになる．
DPSC(Rsub ∪ Rdiv) =

〈sub#[(s[x], s[y])], sub#[(x, y)]〉 · · · (1)
〈div#[(s[x], s[y])], div#[(sub[(x, y)], s[y])]〉 · · · (2)
〈div#[(s[x], s[y])], sub#[(x, y)]〉 · · · (3)

DPSC(Rfoldl) ={
〈foldl#[f, z, cons[(x, xs)]], foldl#[f, f [(x, z)], xs]〉

このように SC 依存対は静的な関数の依存関係，す

なわち関数定義による依存関係を表している．

特筆すべき点は高階変数による関数の動的な

依存関係，すなわち高階変数に起因する関数呼

び出しに基づく依存関係は考慮しない事である．

具体的には 〈foldl#[f, z, cons[(x, xs)]], f [(x, z)]〉 は
DPSC(Rfoldl) に含まれない．だが一般にこのよう
な高階変数による動的な依存関係を無視することは
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できない．例えば，

foo[bar[f ]] → f [bar[f ]]

における関数 fooは静的な依存関係を持たない，す

なわち fooの定義は他の関数に依存せず再帰を用い

てもいない．しかし，この STRSは停止性を持たな
い（foo[bar[foo]] → foo[bar[foo]]）．よって高階変
数による動的な依存関係を無視することは一般には

できない．このため文献 [9]では，高階変数による動
的な関数呼び出しを無視できる条件として直接関数

渡しの概念が導入されている．

定義 3.3 STRS Rが直接関数渡し (Plain Function-
Passing)であるとは，各葉文脈 C[ ]と a ∈ V と規則
l → C[a[r1, . . . , rm]] ∈ Rについて，a[r1, . . . , rk] ∈
safe(R, l)となる k ≤ mが存在することである．直

接関数渡しである STRSを PFP-STRSと略記する．

次に，強計算依存対法に理論的根拠を与える強計

算性の概念を紹介する．

定義 3.4 項 t が R において強計算性を持つ

（SC(R, t)と記す）とは，以下を満たすことである．

(1) τ(t) ∈ B ∪ upt(R)の場合，SN(R, t)．

(2) τ(t) = α1 × · · · × αn かつ τ(t) 6∈ upt(R)の場
合，SN(R, t)かつ t ∗−→

R
tp[t1, . . . , tn]となる各 ti

に対して SC(ti)．

(3) τ(t) = α → β の場合，SC(R, u) ∧ τ(u) = αを

満たす任意の uについて SC(R, t[u])．

また，T args
SC (R) = {t | ∀u ∈ args(t).SC(R, u)}と

する．

命題 3.5 SC(R, t)ならば SN(R, t)が成立．

定義 3.6 Cを印付項の対の集合，Àを２項関係，T

を項の集合とする．Cの対の列 〈u#
0 , v#

0 〉〈u#
1 , v#

1 〉 . . .

が T 上の 〈C,À〉-鎖であるとは，各 iで uiθi, viθi ∈ T

かつ (viθi)# À∗ (ui+1θi+1)# となる θ0, θ1, . . . が存

在することである．

定理 3.7 ([9]) PFP-STRS Rにおいて，T args
SC (R)上

の無限 〈DPSC(R),→R〉-鎖が存在しないならばRは

停止性を持つ．

この定理が強計算依存対法の基本定理である．次

に，効率良く無限鎖が存在しないことを示すために

用いられる依存グラフと再帰成分の概念を紹介する．

定義 3.8 C を印付項の対の集合，À を２項関係，

T を項の集合とする．T 上の 〈C,À〉-依存グラフと
は，有向グラフであり，そのノードは C の要素，ま
た 〈u#

0 , v#
0 〉 から 〈u#

1 , v#
1 〉 への辺が存在するとは

〈u#
0 , v#

0 〉〈u#
1 , v#

1 〉がT 上の 〈C,À〉-鎖であることであ
る．T 上の 〈C,À〉-再帰成分とはT 上の 〈C,À〉-依存グ
ラフの強連結部分グラフのノードの集合である．特に，

STRS Rに対してT args
SC (R)上の 〈DPSC(R),→R〉-再

帰成分の全てからなる集合を RCSC(R)で記す．

例 3.9 例 3.2 で与えた Rsub と Rdiv を考える．以

下に示す 〈DPSC(Rsub ∪ Rdiv),→Rsub∪Rdiv
〉-依存グ

ラフ

(1) (3) (2)

において，再帰成分 RCSC(Rsub ∪ Rdiv)は {(1)}と
{(2)}の２つである．

このようにしてDPSC(Rsub ∪Rdiv)から再帰成分
RCSC(Rsub ∪ Rdiv)が抽出される．強計算依存対法
はこれらの再帰成分上の無限鎖が存在しないことを

示すことにより停止性を証明する手法である．

このことは次の定理のように示すことができる．

定理 3.10 ([9]) STRS R と印付項の対の有限集合

C を考える．但し，C のどの要素 〈u#, v#〉について
も root(u) 6∈ V であるとする．このとき，T args

SN (R)
上の各 〈C,→R〉-再帰成分 C′ が以下を満たすとき，

T args
SN (R)上の無限 〈C,→R〉-鎖は存在しない．

(i) C′ が部分項基準を満たす．

(ii) ある簡約化対 (&, >)が存在し，R∪C′ ⊆&かつ
C′∩ >6= ∅．

(iii) ある準簡約化対 (&, >)が存在し，Rex ∪ C′ ⊆&
かつ C′∩ >6= ∅．

定理 3.7と定理 3.10を命題 3.5を用いて組み合わ
せることで次の停止性証明法を得る．

定理 3.11 ([9]) DPSC(R)が有限集合であり，各再
帰成分 C ∈ RCSC(R)が，以下のいずれかを満たす
PFP-STRS Rは停止性を持つ．

(i) C が部分項基準を満たす．

(ii) ある簡約化対 (&, >)が存在し，R ∪ C ⊆&かつ
C∩ >6= ∅．
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(iii) ある準簡約化対 (&, >)が存在し，Rex ∪ C ⊆&
かつ C∩ >6= ∅．

例 3.2におけるRsubとRdiv の和集合Rsub ∪Rdiv

の再帰成分 RCSC(Rsub ∪ Rdiv)の {(1)}は (i)を満
たす．{(2)}は π(tp) = [1]，div . s . subとし，準簡

約化対として (>π
rpo,&π

rpo)を用いれば (iii)を満たす．

div#[(s[x], s[y])] >π
rpo div#[(sub[(x, y)], s[y])]

Rsub ⊆ &π
rpo

Rdiv ⊆ &π
rpo

これにより Rsub ∪ Rdiv の停止性が示される．

4 実効規則

実効規則の概念は一階のTRSの最内停止性証明の
ために導入された [2]．その後，一階の TRSの停止
性証明にも適用できることが示された [5, 14]．本節
では実効規則の概念を STRS上に拡張する．一階の
TRSの場合とは異なり，高階変数の詳細な解析が必
要となる．

4.1 実効規則による強計算依存対法の改良

強計算依存対法（定理 3.11）は強力な手法であり，
例えばRsub∪RdivやRfoldlの停止性を示すことがで

きる．しかしながらその和集合Rsub ∪Rdiv ∪Rfoldl

の停止性は (&π
rpo, >

π
rpo)を用いて示すことはできな

い．この原因は以下の再帰成分にある．

{〈div#[(s[x], s[y])], div#[(sub[(x, y)], s[y])]〉}

この再帰成分は部分項基準を満たさない．よって残

る方法は以下の制約を解くことである．

div#[(s[x], s[y])] >π
rpo div#[(sub[(x, y)], s[y])]

Rsub ⊆ &π
rpo

Rdiv ⊆ &π
rpo

Rfoldl ⊆ &π
rpo

しかし，制約 Rfoldl ⊆&π
rpo を満たす事はできない．

一方，多くのプログラマーは，divの再帰が無限に

繰りかえされないことを検証するために，何故 div

の定義とは関係の無い foldl についての制約が必要

なのだろうか，と考えるかもしれない．このような

考えを実現するのが実効規則の概念である．

一階の実効規則の概念を STRS上に拡張する際に
は，高階変数の取り扱いに注意が必要である．特に，

引数を持つ高階変数については詳細な解析が必要で

ある．そのような高階変数を根に持つ部分項の集合

{t′ ∈ Sub(t) | root(t′)∈V, args(t′) 6= ∅}を Subint
V (t)

で記す．STRS上の実効規則の定義を以下で与える．

定義 4.1 R を STRS とし，〈u, v〉 を項の対とする．
集合 U ′(〈u, v〉)を以下のいずれかを満たす l → r ∈ R

からなる集合として定義する．

(1) root(v′) = root(l)かつ τ(v′)v τ(l) となる v′ ∈
Sub(v)が存在

(2) τ(root(v′))vτ(root(l))かつ τ(v′)vτ(l) となる
v′∈Subint

V (v)が存在

(3) τ(root(u′)) v τ(l) かつ root(u′) ∈ V ar(v)とな
る u′∈Subint

V (u)が存在

集合 U(〈u, v〉)を U ′(〈u, v〉ex)を含み，かつ，すべ
ての l → r ∈ U(〈u, v〉)について U(〈l, r〉ex)を含む最
小の集合として定義する1．項の対の集合 C に対し，
実効規則 U(C)を

∪
〈u,v〉∈C U(〈u, v〉) で定義する．

実効規則の概念を用いると前述の div の再帰成

分の実効規則は Rsub となり，制約 Rdiv ⊆&π
rpo と

Rfoldl ⊆&π
rpo を除去することができる．

残念ながら，文献 [5]で TRSの場合に対して述べ
られている理由と同様にこの実効規則の概念は一般

には用いることができない．次の停止性を持つ STRS{
f [0, 1, x] → f [x, x, x]

に次の２つの規則を追加した STRSを考える．

c[x, y] → x, c[x, y] → y

このとき，f [c[0, 1], c[0, 1], c[0, 1]] ∗−→ f [0, 1, c[0, 1]]
−→ f [c[0, 1], c[0, 1], c[0, 1]] という無限ループが発生
する．この様に全く関係の無い規則の追加が，無限

ループを持たなかった再帰に無限ループを発生させ

ることがある．実はこの例で挙げた cのように引数

を取り出す関数が無関係な関数の再帰に無限ループ

を発生させる関数の本質である．具体的には次で与

えられる．

定義 4.2 各単純型 α に対し，τ(cα) = α → α →
αとなる特別な関数記号 cα を考える．STRS Ce を

cα[x, y] → x, cα[x, y] → yの全体として定義する．
1投稿版では，この文中で２個所使用されている “ex” を書き

忘れていたため補題 4.4(2)が成立しなくなっていました．申し訳
ございませんでした．
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実行規則の概念と STRS Ce を定理 3.11に組み合
わせると次の定理が導かれる．証明は定理 3.7と次
節で与える定理 4.9，そして定理 3.10を組み合わせ
ることで得られる．

定理 4.3 DPSC(R) が有限集合であり，各 C ∈
RCSC(R)が以下のいずれかを満たす有限分岐 PFP-
STRS Rは停止性を持つ．

(i) C が部分項基準を満たす．

(ii) ある簡約化対 (&, >)が存在し，
　　　　 C ∪ U(C) ∪ Ce ⊆&かつ C∩ >6= ∅．

(iii) ある準簡約化対 (&, >)が存在し，
　　　　 C ∪ U(C)ex ∪ Ce ⊆&かつ C∩ >6= ∅．

本定理を用いた場合，Rsub ∪Rdiv ∪Rfoldlにおけ

る divの再帰成分について制約は以下の様になる．

div#[(s[x], s[y])] >π
rpo div#[(sub[(x, y)], s[y])]

Rsub ⊆ &π
rpo

Ce ⊆ &π
rpo

ここで，各 cα についての切り落としは行わない事

で Ce ⊆&π
rpo は満たすようにできる．３節で Rsub ∪

Rdiv の停止性を証明したときと同様に π(tp) = [1],
div . s . subとすると，他の制約も満たされる．よっ

て定理 4.3によりRsub ∪Rdiv ∪Rfoldlの停止性が証

明できる．これは定理 3.11を用いて停止性を証明す
る際，妨げとなった制約 Rfoldl ⊆&が定理 4.3では
必要なくなったためである．

定理 3.11では全ての再帰成分につき，STRSの規
則すべてを取り扱う必要があったが，制約Ce ⊆&π

rpo

は事実上無視できるので，定理 4.3では実効規則の
み取り扱えばよい．そのため証明能力が格段に向上

し，また大幅な効率化を図ることができる．例えば，

上記の例の場合は制約が８個から４個に半減してい

る．一般に，停止性判定を行う STRSの規模が大き
くなればなるほど，この効率化は効果的に機能する．

4.2 証明

本節では Rを有限分岐 STRS，C を印付項の対の
集合を表す記号に固定して用いる．また，t ∈ ∆であ
ることを，ある l → r ∈ R \U(C)が存在し root(t) =
root(l)かつ τ(t) v τ(l)である，として定義する．直
観的には，∆は根の位置でR \ U(C)によって書換え
可能な項からなる集合の近似である．

補題 4.4 任意の規則 l → r ∈ C ∪U(C)exと θについ

て，以下の性質が成立する．

(1) root(v) ∈ Σである各 v ∈ Sub(r)について vθ /∈
∆

(2) 各 v ∈ Subint
V (r)について vθ /∈ ∆

(3) root(u)∈V ar(r)である各 u∈Subint
V (l)につい

て root(u)θ /∈∆

証明 定義 4.1 より明らか． ¤

この補題の (1),(2)は補題 4.7で，(3)は補題 4.6で用
いる．

次で定義する解釈 I が本証明の鍵となる．この様

な解釈 I は停止性のモジュラー性を示す為に文献 [3]
で与えられたアイデアを基に文献 [15]で与えられた．
その後，一階のTRSの実効規則の正当性を示す為に
用いられた [5, 14]．次の定義では，実効規則の定義
における高階変数の詳細な解析に対応するために先

に与えた∆を用いる．この結果，高階変数を取り扱
える STRS上での実効規則の正当性を与えることが
可能となる．

解釈 I を定義するにあたり，整列可能定理を用い

る．整列可能定理より，項上の整礎な全順序が存在

する．空でない項の集合 T のこの順序による最小元

を least(T )で記す．

定義 4.5 単純型 α ∈ S に対して，τ(⊥α) = α,

τ(cα) = α → α → α である新しい関数記号 ⊥α，

cα を考える．解釈 I は Tτ (Σ,V) 中の停止性を
持つ項の全体から項 Tτ (Σ ∪

∪
α∈S{⊥α, cα},V)

への写像である．τ(t) = α である t ≡
a[t1, . . . , tn] に対して I(t) を以下で定義する．

a[I(t1), . . . , I(tn)] if t /∈ ∆
cα[a[I(t1), . . . , I(tn)], Redα({I(t′) | t −→

R
t′})]

if t ∈ ∆
ここで，Redα(T )を T = ∅のときは⊥α，T 6= ∅のと
きは cα[least(T ), Redα(T \{least(T )})]で定義する．
停止性をもつ代入 θ に対し，θI を θI(x) = I(θ(x))
で定義する．

関係¤sub∪ −→
R
は停止性を持つ項上で整礎であり，

Rは有限分岐であるので集合 {I(t′) | t −→
R

t′}は有限
である．よって，解釈 I は矛盾なく定まる．

直観的には I(t)は，tが R\U(C)により簡約化可
能な項を全て“集め”，それらの項を記号 cαを用い

て１つの項で表現したものである．また規則Ceによ
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り，集められた項から任意の１つを取り出すことが

できる．その結果，考える書換え規則を U(C)と Ce

のみとすることができる．

補題 4.6 lθ が停止性を持つような規則 l → r ∈
C ∪ U(C)ex と代入 θ を考える．また，x ∈ V ar(l) \
V ar(r) かつ θ(x) = a[u1, . . . , uk] ならば σ(x) =
a[I(u1), . . . , I(uk)]，それ以外は σ(x) = θI(x) とす
る．このとき，I(lθ) ∗−→

Ce
lσである．

証明 ∀t ∈ Sub(l).I(tθ) ∗−→
Ce

tσ を t の構造帰納法に

より示す．t ≡ a[t1, . . . , tn] とする．ここでは a ∈
V ar(l)\V ar(r)の場合と a ∈ V ar(r)かつ aθ ∈ ∆の
場合のみについて述べる．a ∈ V ar(l)\V ar(r)の場合，
aθ ≡ a′[u1, . . . , uk]とする．このとき σの定義と帰納

法の仮定より I(tθ) ≡ I(a′[u1, . . . , uk, t1θ, . . . , tnθ])
(≡ ∪−→

Ce
) a′[I(u1), . . . , I(uk), I(t1θ), . . . , I(tnθ)]

∗−→
Ce

a′[I(u1), . . . , I(uk), t1σ, . . . , tnσ] ≡ tσ.
a ∈ V ar(r)かつ aθ ∈ ∆の場合，補題 4.4 (3)より

t ≡ a[ ]である．故に I(tθ) ≡ I(aθ) ≡ aθI ≡ tσ． ¤

ここで θIではなくσを用いたことにより，定義4.1(3)
で root(u′)∈V ar(v)の制限を追加でき，実効規則の
数を削減することが可能となった．なお，これは高

階変数を取り扱わない場合には考慮する必要が無い

議論である．

補題 4.7 rθが停止性を持つような規則 l → r ∈ C ∪
U(C)ex，代入 θを考える．このとき，I(rθ) ≡ rθI．

証明 補題 4.6と同様に示すことができる． ¤

補題 4.8 s −→
R

t かつ s が停止性を持つならば

I(s) +−−−−−→
U(C)∪Ce

I(t)．

証明 命題 2.1より，s ≡ C[lθ]かつ t ≡ C[rθ]を満た
すような規則 l → r ∈ Rex，葉文脈C[ ]，代入 θが存

在する．C[ ]の構造帰納法により示す．C[ ]は葉文脈
であるため，以下の３つの場合を考えればよい．

• C[ ] ≡ ¤かつ s /∈ ∆の場合．このとき，l → r ∈
U(C)ex．代入 σを補題 4.6と同様に定義すると，
補題 4.6，4.7より，I(s) ≡ I(lθ) ∗−→

Ce
lσ −−→

U(C)

rσ ≡ rθI ≡ I(rθ) ≡ I(t)．

• C[ ] ≡ a[. . . , C ′[ ], . . .] かつ s /∈ ∆の場合．この
とき ∆ の定義より t /∈ ∆，ゆえに帰納法の仮
定より I(s) ≡ I(C[lθ]) ≡ a[. . . , I(C ′[lθ]), . . .]

+−−−−−→
U(C)∪Ce

a[. . . , I(C ′[rθ]), . . .] ≡
I(a[. . . , C ′[rθ], . . .]) ≡ I(t)．

• s ∈ ∆の場合．このとき，I(s) −→
Ce

Red({I(v) |
s −→

R
v}) +−→

Ce
I(t)． ¤

定理 4.9 有限分岐 STRS R について Targs
SN (R)上の

任意の 〈C, −→
R

〉-鎖は Targs
SN (R) 上の 〈C, −−−−−→

U(C)∪Ce
〉-鎖

でもある．

証明 〈u#
0 , v#

0 〉〈u#
1 , v#

1 〉 · · · を Targs
SN (R)上の 〈C, −→

R
〉-

鎖とする．このとき各 iに対し，uiθi, viθi ∈ Targs
SN (R)

かつ v#
i θi

∗−→
R

u#
i+1θi+1 となる θ0, θ1, . . .が存在する．

また，root(u#
i ), root(v#

i ) 6∈ DRより，u#
i θi, v

#
i θi+1

は停止性を持つ．

ここで θi から σi を補題 4.6 と同様に定義す
る．このとき，viσi, ui+1σi+1 ∈ Targs

SN (R) を得
る．補題 4.6，4.7，4.8 より，v#

i σi ≡ v#
i θI

i ≡
I(v#

i θi)
+−−−−−→

U(C)∪Ce
I(u#

i+1θi+1)
∗−→

Ce
u#

i+1σi+1．よって

〈u#
0 , v#

0 〉〈u#
1 , v#

1 〉 · · · は Targs
SN (R)上の 〈C, −−−−−→

U(C)∪Ce
〉-

鎖でもある． ¤

5 直積型項へのラベル付け

直積型を用いることでデータの組を自然に表現で

きる．しかし，強計算依存対法に基づいて STRSの
停止性を証明する際，直積型が制約を解く妨げとな

り証明能力の低下を引き起こすことがある．STRSで
は直積型を表現するために記号 tpを用いるが，本節
では tpへトップダウンにラベル付けを行うことによ
りその問題を解決する手法を提案する．本手法によ

り証明能力がさらに強力となる．なお，ラベル付け

法は文献 [16]でも提案されているが，このラベル付
けはボトムアップで行われている．

5.1 ラベル付けによる強計算依存対法の改
良

以下，次で定義する STRS R1 を用い議論を進め

る．

R1 = Rsub ∪ Rdiv∪

add[(0, y)] → y

add[(s[x], y)] → s[add[(x, y)]]
mul[(0, y)] → 0

mul[(s[x], y)] → add[(mul[(x, y)], y)]
div[(div[(x, y)], z)] → div[(x,mul[(y, z)])]

8



R1の停止性を定理 4.3により証明する場合，問題と
なる再帰成分は{

〈div#[(s[x], s[y])], div#[(sub[(x, y)], s[y])]〉
〈div#[(div[(x, y)], z)], div#[(x,mul[(y, z)])]〉

}
である．この再帰成分の制約において注目すべきは，

add[(0, y)] & y

div#[(s[x], s[y])] & div#[(sub[(x, y)], s[y])]
div#[(div[(x, y)], z)] & div#[(x,mul[(y, z)])]

を同時に順序付けなければならない点である．２番

目と３番目の制約はそのままでは順序が付けられな

いため，切り落とし関数の適用が必要である．よっ

て，２番目と３番目の制約の下線部を切り落とす，つ

まり π(tp) = [1]として切り落としを行う．このとき，
制約は以下の様になる．

add[(0)] & y

div#[(s[x])] & div#[(sub[(x)])]
div#[(div[(x)])] & div#[(x)]

ところがこのとき１番目の制約を満たすことができ

ない．これは切り落としが sub, div# の下の tpのみ
ならず addの下の tpでも行われた結果，変数 yが左

辺から切り落とされたためである．

この問題を，ラベル付けによる tpの区別により解
決する．具体的には文脈に依存したラベル付けを行

い，制約を以下の様に変更する．

add[(0, y)(add,1)] & y

div#[(s[x], s[y])(div#,1)] &
div#[(sub[(x, y)(sub,1)], s[y])(div#,1)]

div#[(div[(x, y)(div,1)], z)(div#,1)] &
div#[(x,mul[(y, z)(mul,1)])(div#,1)]

このとき，切り落とし関数を π(tp(sub,1)) =
π(tp(div#,1)) = [1] とすれば，下線部のみの切り落
としに成功し，再帰経路順序によりこの制約を解く

ことができる．このようにして，制約の解法の選択

肢を増加させても問題が起こらないことを示す．こ

れにより，証明法をより強力なものとすることがで

きる．

以降ではこのような直積型項へのラベル付け手法

（定義 5.1）と，ラベル付けされた STRSと書換えに
よりラベル付けを行う補助 STRS AR（定義 5.2）に
より，ラベル付け前の STRSの書換え関係が模倣で
きることを述べる．そして直積型へのラベル付けの

概念を強計算依存対法に組み込んだ定理（定理 5.3）
を示す．まずラベリング関数を以下で定義する．

定義 5.1 関数記号 a と位置 p の対 (a, p) または ⊥
をポジション対と呼ぶ．⊥は文脈情報を持たないこ
とを表現する．ラベル付け関数 labを以下で定義す

る．

lab(a[t1, . . . , tn],⊥) ={
a[lab(t1, (a, 1)), . . . , lab(tn, (a, n))] if a ∈ Σ\{tp}
a[lab(t1,⊥), . . . , lab(tn,⊥)] if a ∈ V ∪ {tp}

lab(a[t1, . . . , tn], (a′, p)) =

a[lab(t1, (a, 1)), . . . , lab(tn, (a, n))]
if a ∈ Σ\{tp}

a[lab(t1,⊥), . . . , lab(tn,⊥)] if a ∈ V
a(a′,p)[lab(t1, (a′, p1)), . . . , lab(tn, (a′, pn))]

if a = tp

tp(a,p)[t1, . . . , tn] を (t1, . . . , tn)(a,p) と 表 現

することもある．また，STRS R に対し

lab(R) = {lab(l,⊥) → lab(r,⊥) | l → r ∈ R}
とする．

ラベル付け後の STRSの停止性が元の STRSの停
止性を保証するには，項 s, tに対して s −→

R
tならば

lab(s,⊥) +−−−−→
lab(R)

lab(t,⊥)という書換え関係の模倣が
できればよい．しかし，R1は lab(R1)で模倣できる
が，この模倣は全ての STRSで可能な訳ではない．実
際，次の STRS R2 は lab(R2)で模倣できない．

R2 =


id[(x, y)] → (x, y)

fst[(x, y)] → x

foo[(f, x)] → f [(x, x)]

lab(R2) =


id[(x, y)(id,1)] → (x, y)

fst[(x, y)(fst,1)] → x

foo[(f, x)(foo,1)] → f [(x, x)]
このとき，lab(foo[(id, 0)],⊥) ≡ foo[(id, 0)(foo,1)]
−−−−→

lab(R2)
id[(0, 0)] 6≡ lab(id[(0, 0)],⊥) のよう

に lab(R2) では模倣ができない例がある．こ
れは３番目の規則の右辺において，高階変数

f の下に tp が現れていることによる．また，
lab(fst[id[(0, 0)]],⊥) ≡ fst[id[(0, 0)(id,1)]]−−−−→lab(R2)

fst[(0, 0)] 6≡ lab(fst[(0, 0)],⊥) のような模倣ができ
ない例も存在する．これは tpが R2の第一規則の右

辺の根に出現していることによる．これらの問題は

規則の適用時毎に文脈が変化するため，規則のみか

らでは文脈が確定できないことによる．この問題に

対処するため，補助 STRS AΣ を与える．

定義 5.2 単純型 αに対し，Aux(α)を以下で定義．{
tp[Aux(β1), . . . , Aux(βn)] if α = β1 × · · · × βn

z otherwise
ここで，z は型 αの新しい変数である．補助 STRS
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AΣ を以下で定義する．

AΣ = {Aux(αi) → lab(Aux(αi), (a, i)) |
a ∈ Σ, τ(a) = α1 → · · · → αn → β,

αiは直積型 }
通常の STRSでは tpが規則の左辺の根に出現する
ことは禁止しているが補助 STRSに関しては許すこ
とにする．

Σ = {id, fst, foo}としたとき，AΣ は以下のよう

になる．
(z1, z2) → (z1, z2)(id,1)

(z1, z2) → (z1, z2)(fst,1)

(z1, z2) → (z1, z2)(foo,1)

これにより先ほど不可能であった R2 の書換え関係

の模倣が lab(R2) ∪ AΣ2 により可能となる．

しかしながら，補助 STRSを用いても模倣が不可
能な場合が存在する．１つは堅固でない，すなわち，

葉でない位置に変数が出現する左辺項が存在する場

合，もう１つは直積型をもつ変数が存在する場合で

ある．これらの場合を除けば，模倣が可能となる．

定理 5.3 DPSC(R)が有限集合であり，以下を満た
す有限分岐 PFP-STRS Rは停止性を持つ．

(1) Rex に現れる変数はいずれも直積型を持たない

(2) 各規則 l → r ∈ Rの左辺 lは堅固である

(3) 各 C ∈ RCSC(R)が，以下のいずれかを満たす

– C が部分項基準を満たす．

– ある簡約化対 (&, >) が存在し，lab(C) ∪
lab(U(C))∪Ce ∪AΣ ⊆&かつ lab(C)∩ >6=
∅．

– ある準簡約化対 (&, >) が存在し，lab(C)
∪ lab(U(C)ex) ∪ Ce ∪ AΣ ⊆& かつ
lab(C)∩ >6= ∅．

本定理は定理 4.3と次節で与える補題 5.7，5.8よ
り導かれる．

5.2 証明

補題 5.4 AΣ を補助 STRS とする．任意の

項 t と任意のポジション対 (a, p) に対し，
lab(t,⊥) ∗−−→

AΣ
lab(t, (a, p))．ただし，t が直積型

の場合，(a, p)は AΣ に出現するとする．

証明 t に関する構成帰納法で証明する．t ≡
tp[t1, . . . , tn]の場合のみ示す．
lab(tp[t1, . . . , tn],⊥)
≡ tp[lab(t1,⊥), . . . , lab(tn,⊥)]

∗−−→
AΣ

tp[lab(t1, (a, p1)), . . . , lab(tn, (a, pn))]
−−→

AΣ
tp(a,p)[lab(t1, (a, p1)), . . . , lab(tn, (a, pn))]

≡ lab(tp[t1, . . . , tn], (a, p)) ¤

補題 5.5 補助 STRS AΣ，項 t，代入 θ を考える．

また，t に出現するどの変数も直積型を持たないと

し，θ(x) = a′[t′1, . . . , t
′
k] であるとき θlab(x) を以下

で定義する．{
a′[lab(t′1, (a

′, 1)), . . . , lab(t′k, (a′, k))] if a′∈Σ\{tp}
a′[lab(t′1,⊥), . . . , lab(t′k,⊥)] if a′∈V∪{tp}
このとき，任意のポジション対 P に対して，

lab(t, P )θlab
∗−−→

AΣ
lab(tθ, P )が成立する．さらに，t

が堅固の場合には，lab(t, P )θlab ≡ lab(tθ, P )が成り
立つ．

証明 t に関する構造帰納法で lab(t, P )θlab
∗−−→

AΣ

lab(tθ, P )を証明する．なお，tが堅固である場合に

lab(t, P )θlab ≡ lab(tθ, P )が成立することも同様に証
明できる．t ≡ b[t1, . . . , tn], θ(b) = b′[t′1, . . . , t

′
m] と

する．

b ∈ Σ, または b ∈ V かつ b′ ∈ V の場合は明らか．
また，条件より直積型を持つ変数は出現しないので，

b ∈ V かつ b′ = tpの場合は存在しない．

P = (a, p), b ∈ V, b′ ∈ Σ\{tp}の場合は
θlab(b) ≡ b′[lab(t′1, (b

′, 1)), . . . , lab(t′m, (b′, m))]より，
lab(b[t1, . . . , tn], (a, p))θlab

≡ b[lab(t1,⊥), . . . , lab(tn,⊥)]θlab

≡ b′[lab(t′1, (b
′, 1)), . . . , lab(t′m, (b′, m)),

lab(t1,⊥)θlab, . . . , lab(tn,⊥)θlab]
ここで tiが直積型のときは，b′ ∈ Σ\{tp}より (b′,m+
i)は AΣ に出現．よって補題 5.4より
b′[lab(t′1, (b

′, 1)), . . . , lab(t′m, (b′,m)),
lab(t1,⊥)θlab, . . . , lab(tn,⊥)θlab]

∗−−→
AΣ

b′[lab(t′1, (b
′, 1)), . . . , lab(t′m, (b′,m)),

lab(t1, (b′,m+1))θlab, . . . , lab(tn, (b′,m+n))θlab]
∗−−→

AΣ
b′[lab(t′1, (b

′, 1)), . . . , lab(t′m, (b′,m)),
lab(t1θ, (b′,m+1)), . . . , lab(tnθ, (b′,m+n))]

≡ lab(b′[t′1, . . . , t
′
m, t1θ, . . . , tnθ], (a, p))

≡ lab(b[t1, . . . , tn]θ, (a, p))
P = ⊥, b ∈ V, b′ ∈ Σ\{tp}の場合も同様に示すこ

とができる． ¤
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補題 5.6 補助 STRS AΣ，項 t，葉文脈 C[ ]を考え
る．また，Clab[ ] = lab(C[ ],⊥)とする．このとき，
Clab[lab(t,⊥)] ∗−−→

AΣ
lab(C[t],⊥). が成立する．特に，

root(t) 6≡ tp ならば，Clab[lab(t,⊥)] ≡ lab(C[t],⊥)
が成立する．

証明 Clab[ ] 中の ¤ がポジション対 (a, p) により
ラベル付けされる，すなわち，lab(C[t],⊥) ≡
Clab[lab(t, (a, p))] と す る ．補 題 5.4 よ り，

Clab[lab(t,⊥)] ∗−−→
AΣ

Clab[lab(t, (a, p))] ≡ lab(C[t],⊥)
である．また，root(t) 6≡ tpであるとき lab(t,⊥) ≡
lab(t, (a, p))より Clab[lab(t,⊥)] ≡ lab(C[t],⊥)が成
立する． ¤

補題 5.7 STRS Rを考える．以下を共に満たすとき，

s −→
R

tならば lab(s,⊥) +−−−−−−→
lab(R)∪AΣ

lab(t,⊥)．

(1) Rex に現れる変数は全て直積型を持たない

(2) 各規則 l → r ∈ Rについて lは堅固

証明 命題 2.1，補題 5.5，補題 5.6より明らか． ¤

補題 5.8 任 意 の STRS R に 関 し て ，

lab(RCSC(R)) = RCSC(lab(R) ∪ AΣ)．

証明 AΣ の定義より明らか． ¤

6 おわりに

本論文では実効規則と直積型項へのラベル付け法

の導入により，強計算依存対法の証明能力を高めた．

定義 4.1(3)では実効規則の生成時に左辺の高階変
数に隠れた関数呼び出しまで解析する必要がある．こ

れは直観とは合わない定義であるが，補題 4.6の証
明に当たっては必要となった．実効規則の直観的意

味から考えると，定義 4.1における (3)は省けると推
測される．これは今後の課題である．

１節にて紹介した組み合わせ子論理の項書換え系の

停止性は，強計算性を導入していない経路順序を用い

た手法 [10]等や依存対法では示すことができない．そ
れに対し，強計算依存対法以外にも，強計算性と経路

順序を融合・発展させたComputational Closure(CC)
を用いた高階再帰経路順序 [6]でも型付き組み合わせ
子論理の停止性証明が可能である．汎用的な停止性

証明法で型付き組み合わせ子論理の停止性を示すこ

とができるのは我々が知る限りこれら２つの手法の

みである．これら２つの手法の比較は進んでいない

が，これら２つの手法を融合するための研究がより

重要であると考える．なぜならば，それぞれの手法

の土台となった１階のTRSにおける経路順序と依存
対法は切り落とし法を通して互いに協調的に機能す

るからである [2]．よって，高階においても同様の協
調効果が期待できる．文献 [6]では再帰経路順序と強
計算性を融合することで高階再帰経路順序を提案し，

更に CC を用いることで改良している．CC を用いな
い高階再帰経路順序は文献 [8]で STRS上に移植さ
れ，切り落とし法の適用に関する研究が行われてい

る．しかしながら，CCを用いた高階再帰経路順序へ
の切り落とし法の適用に関する研究は行われていな

い．切り落とし法は順序付けを阻害する引数を切り

落とすという手法であるため項の型の整合性を崩し

てしまう．よって CCの複雑な定義と組み合わせるこ
とは困難であることが予測される一方で，もし CCを
用いた高階再帰経路順序への切り落とし法の適用法

が確立されれば，非常に強力な停止性証明法が期待

できる．これは今後の課題である．
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