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LMNtal実行時処理系の並列モデル検査器への展開

後町 将人　堀 泰祐　上田 和紀

システム検証技術であるモデル検査は, 状態遷移系として表現したシステムの振舞いから不具合の探索を網羅的に行
う技術として注目を集めている. 階層グラフ書換えに基づく状態遷移系記述言語 LMNtal は, 実行時処理系 SLIM

を拡張する形でモデル検査器へと発展してきた. 階層グラフ構造は, 状態空間探索において重要となる対称性吸収メ
カニズムを備えた強力なデータ構造であるが, それでもなおモデル検査は状態空間爆発によるメモリ使用量と検証時
間の爆発的な増加を招きやすく, 時間と空間の両面で効率的な状態管理方式を必要としていた. この問題に対処して
検証機能としての有用性を高めるべく, 我々は共有メモリ環境を対象にした並列モデル検査器への拡張と新たな状態
管理手法の開発に取り組み, LMNtal をモデル記述言語としたモデル検査の検証規模拡大と高速化を実現した.

1 はじめに

プログラムが交通システム, 金融システム, 組込み

機器など，社会のあらゆる場所で使われるようになっ

た一方で，プログラムの誤動作は人命に関わる事故や

経済的に大きな損失に繋がりかねず, ソフトウェアの

信頼性への要求が高まっている. 特に並行処理を含む

プログラムに対してテストやシミュレーションによっ

て網羅的に不具合を検出することは容易ではない. 近

年では, システムの信頼性向上のための検証技術とし

て形式手法の一つであるモデル検査 [9]が注目を集め

ている.

モデル検査とは, システムの振舞いをモデル記述言

語を用いて状態遷移系として記述し, 計算機上で網羅

的に不具合の探索を行う自動検証技術である. 特に近

年では Javaや C++といったシステム開発に利用さ

れるプログラミング言語の記述をそのまま検証可能な

ソフトウェアモデル検査ツール [24] [30] も登場し, モ
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デル検査による検証は身近な技術となってきている.

このようなモデル検査の有用性に注目し, 我々は並行

言語 LMNtal [25]をモデル記述言語としたモデル検査

器 [38]の開発, 公開に取り組んでいる.

LMNtalは階層グラフの多重集合書換えに基づく状

態遷移系記述言語である．LMNtalの言語モデル [29]

は従来の計算モデル，特に並行計算モデルを統合する

ことを目標に 2002年より設計開発が行われ, 現在も

発展中のプロジェクトである. プロセス, データ, メッ

セージを統一的に扱い可能なことや, 並行処理を容易

に記述可能であることが特徴であり, これまで様々な

計算モデルを表現することで LMNtalの高い記述力

を示してきた [26] [27] [36]．このような表現力と記述力

の高さを持つ LMNtalをモデル記述言語に用いてモ

デル検査を行うことができれば様々な計算モデルの検

証を容易に実施できる. そこで, LMNtalの有用性向

上を図ることを視野に, LMNtal実行時処理系 SLIM

に対して通常のプログラム実行の手法を自然に拡張

する形でモデル検査器を構築した.

一方で, モデル検査は探索する状態空間が組合せ爆

発を招きやすく, メモリ不足や爆発的な検証時間の増

加が問題となっている. 階層グラフ構造を状態, グラ

フ書換えを遷移とする LMNtalモデル検査器は状態

の等価性をグラフ同型性判定により実現したことで,
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グラフの対称性に基づく状態数削減効果を備えてお

り, 問題によっては状態爆発を大きく緩和することが

できる. しかしながら, それでもなお LMNtalの表現

力, 記述力の高さをそのままモデル検査に用いたこと

で必要となった複雑な状態管理手法は状態爆発の影響

が大きく, 時間と空間の両面で効率的な手法への改善

が求められていた.

我々はこの問題に対処すべく, まずは状態である階

層グラフ構造をバイト列へ可逆圧縮する新たな状態

管理手法を開発することで検証可能な規模を拡大し

た. また, 遷移先状態と遷移元状態との差分情報を利

用して状態生成を高速化すると共に, 共有メモリ計算

機を利用した並列モデル検査器への発展に取り組ん

できた. 本論文では, 開発公開中の LMNtal実行時処

理系 SLIMの並列モデル検査器への展開について, 実

行時処理系からモデル検査器への発展 (第 2節), 状態

管理手法の改善 (第 3節), 状態遷移グラフ構築の高速

化 (第 4 節), 並列化 (第 5 節), 評価実験 (第 6 節) の

順で述べてゆく.

2 LMNtalモデル検査器

本節では, LMNtalの言語仕様や実行時処理系SLIM

の概要について述べると共に, モデル検査器として展

開する上で採用した基本的な枠組と, 状態空間の構築

や探索のために行う処理について説明する.

2. 1 並行言語 LMNtal

LMNtalモデル検査器は, 階層グラフの多重集合書

き換えに基づく状態遷移系記述言語 LMNtalでモデ

リング (プログラミング)した記述に対し, 階層グラフ

構造を状態, ルールによる書換えを遷移とした状態遷

移グラフを構築する. 各状態を表す階層グラフ構造は

アトム, リンク, 膜, ルールの 4 つの構成要素を基本

データ構造として持つ. アトムはグラフにおけるノー

ドを表し, エッジを表すリンクはアトム同士を一対一

に無向接続する. 膜は階層を表し, アトムの多重集合

を局所化する. このような階層グラフ構造をプロセス

と呼び, 膜はプロセスへの書換え規則 (ルール) を持

つことで繰返しプロセスを書き換えて計算を進める.

書換え可能なプロセスや適用可能なルールが同時に複

P ::= 0 (空)

| p(X1, . . . , Xm) (m ≥ 0) (アトム)

| P, P (分子)

| {P} (セル)

| T :- T (ルール)

T ::= 0 (空)

| p(X1, . . . , Xm) (m ≥ 0) (アトム)

| T, T (分子)

| {T} (セル)

| T :- T (ルール)

図 1 LMNtal の基本構文

数存在する場合の書換え順序には非決定性が生ずる.

図 1に LMNtalの基本構文を示す. Xi はリンク名,

pはアトム名，P はプロセスであり, 具象構文ではリ

ンクは大文字から始まる識別子, アトム名は小文字か

ら始まる識別子で表現する. T はプロセスの書換え規

則の表現に用いるプロセステンプレートであり, 局所

文脈 (特定のセルの内部での文脈)を扱う機能を持つ.

0は中身のないプロセス, p(X1, . . . , Xm)は m本の

リンクを持つアトムであり, アトム名とリンク本数の

組 (ファンクタ)でアトムの種類を区別する. P, P は

プロセスの並列合成，{P} は膜 { } によってグルー

プ化されたプロセスであり, アトム同様に名前 (膜名)

を持つことができる. また, リンクを辿ることで到達

可能なアトムと膜の集合を分子と呼ぶ. T :- T はプ

ロセスの書換え規則 (ルール)である. ルールは, 左辺

に書換え対象となるプロセスのテンプレートを記述

し, :- を挟んだ右辺に書換え後のプロセスのテンプ

レートを記述する. 更に, LMNtalには柔軟な記述を

行うための略記法や拡張構文が数多く存在するが本

論文では割愛し, 詳細は文献 [40]へ委ねる.

2. 2 実行時処理系からモデル検査器への発展

公開†1中の LMNtal 言語処理系には, Java で実装

したコンパイラと実行時処理系 [40], Cで実装した実

行時処理系 SLIM が存在する. LMNtal コンパイラ

†1 http://www.ueda.info.waseda.ac.jp/lmntal/
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は, 初期状態となる階層グラフ構造の構築と書換え処

理の指示をバックトラック機能を持った Static Single

Assignment形式の独自の中間語命令列によって行い,

実行時処理系は命令語を一語ずつ解釈実行すること

でプログラムを処理する.

LMNtal の応用分野として並列実行や検証への応

用を見据えた場合, Java による実行時処理系が豊富

な機能を提供することや外部タスクとの非同期実行

を目的に設計されてきたことから, より高い性能を持

つ新たな処理系が必要となった. このような背景から

2007年より高速かつ軽量な新たな実行時処理系とし

て SLIMの開発が始まった. 現在では修正 BSDライ

センスのオープンソースソフトウェアとして Google

Code 上のプロジェクトとして公開†2を行っている．
従来の処理系と比較して高い実行性能を実現するた

め, SLIMには言語仕様に対してわずかな制約がある

ものの, ほとんど全ての LMNtalプログラムに対して

網羅的な実行経路の取得や検証を行うことができる.

検証手法には, 検証を状態遷移グラフに対するグラフ

探索として定式化したオートマトンベースの LTLモ

デル検査手法を採用し, LMNtalの通常のプログラム

実行を状態遷移グラフ構築処理へ拡張することで実現

した. SLIM同様にオープンソースソフトウェアとし

て開発公開中†3の LMNtal 統合開発環境 LaViT [31]

を通じて, LMNtalをモデル記述言語としたモデル検

査の有用性を示してきた [28] [32].

2. 2. 1 オートマトンベースの LTLモデル検査

オートマトンベースの LTL モデル検査手法とは,

状態遷移系モデル (プログラム) の各状態を頂点, 状

態変化を枝とした状態遷移グラフに対し, グラフ探索

を行うことで満たすべき仕様に対する反例検出を行

う検証手法である. システムが満たすべき性質の記述

には線形時相論理 (LTL)を使用し, LTL式で与えた

性質をシステムが満たすか否かを検査する. 安全性

(safety)の検証では, 危険な状態を示す頂点への到達

可能性を探索し, 活性 (liveness) の検証では, 目標と

なる頂点へ到達しない閉路の探索を行う. なお, 厳密

な定義や詳細については文献 [9] [14]へ委ね, 本論文で

†2 http://code.google.com/p/slim-runtime/

†3 http://code.google.com/p/lavit/

は割愛する.

一般的には状態管理にハッシュ表を使用し, 必要に

応じて状態同士の等価性判定処理を行うことで, 新

たに展開した遷移先の状態が既出か否かを検査する.

未展開の状態は, 深さ優先探索 (DFS) や幅優先探索

(BFS)といった訪問順序で展開していくことで, 探索

対象となる状態遷移グラフを構築する.

本手法を採用したモデル検査器としては Spin [14]

や DiVinE [3]が挙げられる. また, メンバシップ等式

論理と書換え論理に基づく代数仕様言語 Maude [10]

のモデル検査器への拡張 [11]も本手法を採用している.

2. 3 SLIMにおけるデータ管理

実行時処理系 SLIMにおける LMNtalプロセスの

表現方法について説明する.

SLIMでは, アトム名とリンクを持った通常のアト

ムをシンボルアトム, 他の特別な役割を持つアトムを

データアトムとして区別し, 異なるメモリ管理を行っ

ている. データアトムには, 整数値を表すアトム, 浮

動小数点数を表すアトム, ファイルポートや Cによる

インラインコードを実現するための特殊データを表

すスペシャルアトムがある. シンボルアトムは種類数

が 65536個以下で, アトム一つあたりのリンク本数が

128本未満, データアトム同士は接続ができないとい

う制限を設けることで軽量化を図っている. シンボル

アトムの種類を表すファンクタは 2バイトの整数 ID

で管理しており, ファンクタ IDからアトム名とリン

ク本数を取得するための辞書を備えている. リンクは

接続先がシンボルアトムかデータアトムかを判別す

るリンク属性とリンクデータを組にした管理を行って

おり, リンク属性がシンボルアトムを示すならば接続

先のシンボルアトムへの参照を持ち, 整数値のアトム

を示すならば直接その値を埋め込んで保持する. 浮動

小数点数やスペシャルアトムを示す場合は, そのメモ

リへの参照を持つ.

階層化を表現する膜は, 膜自身が所属する膜 (親膜)

への参照を持つ. また, 膜に所属する膜 (子膜)の集合

は一つの双方向リストによって管理しており, 膜は子

膜リストの先頭への参照を持つ. 膜に所属するアトム

はファンクタの種類ごとに双方向リストを構成してお
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り,ファンクタ IDをキーにアトムリストを取得する

ハッシュ表を備えている. この他, 膜名, 書換え処理

が全て終了したことを示す stableフラグ, 階層に存在

する各ルール (中間語命令列)への参照を配列として

持っている. stable フラグは LMNtal プログラムの

停止性判定に使用し, 最上位の階層の stableフラグが

真になった場合, LMNtalプログラムが停止したこと

を判定する.

N 本のリンクを持つシンボルアトムを表現するた

めに必要なメモリ量をワード (ポインタの表現に必要

なデータサイズ)単位で計算すると, 双方向リストを

構成するポインタに 2 ワード, アトムの種類を表す

ファンクタの整数 IDに 2バイト, 各リンクのリンク

属性に 1バイト, および各リンクデータに 1ワードを

要するため, 合計メモリ量は以下の式で表される. な

お, 式中のW は 1ワードを表す.

2 + d(2 + N) / W e + N (1)

また, 膜の表現に必要なメモリ量は最低でも 324バイ

トを必要としている. 膜を単位にルール適用処理を行

うため, 膜は多くの情報を管理しているためである.

状態はこのような階層グラフ構造やハッシュ値, 遷

移先状態への参照を持ち, 全ての状態をハッシュ表で

管理している.

2. 4 状態遷移グラフ構築処理の概要

状態遷移グラフの構築は, 未展開状態の集合 (スタッ

ク)から深さ優先順に状態を選択し, 求めた遷移先状

態のうちの未展開状態をスタックへ追加する処理を繰

り返して行う.

遷移先の計算は, 未展開の階層グラフ構造に対して,

各ルールごとに, 書換え可能な部分グラフ構造を全探

索し, それぞれに対して書換え後の階層グラフ構造を

構築することで実現している. 状態管理表は, 階層グ

ラフ構造から計算したハッシュ値をキーとしたチェイ

ン法に基づくハッシュ表を使用しており, キーから求

めたエントリ先に既に異なる状態が登録されている

場合にはリンクリストを構成する. 等価な状態の検出

は, ハッシュ値の同じ状態に対してグラフ同型性判定

を行うことで実現している.

図 2に,遷移先を計算する処理 expandの疑似コード

procedure expand(base s)

base g ← get state graph(base s)

new graphs ← gen successor graphs(base g)

for all succ graph ∈ new graphs do

new ← state make(succ graph)

ret ← state space insert(new)

add successor(base s, ret)

end for

end procedure

図 2 状態の遷移先計算処理

を示す. まずはDFSによって訪問した展開元となる状

態base sの階層グラフ構造base gを get state graph

の手続きで取得し, gen successor graphs の手続き

によって遷移先の階層グラフ構造を計算する. 求め

た遷移先の階層グラフ構造の集合は new graphs と

して保持する. state make は求めた遷移先の階層

グラフ構造 succ graphを持った状態の生成手続きを

表し, succ grpah のハッシュ値を計算して付加する.

state space insert は生成した状態 new が状態管理

表に既出か否かを検査する手続きであり, 状態 newと

等価な状態が状態管理表に存在するならばその状態へ

の参照を返し, 状態 new が新規状態として状態管理

表へ追加されたならば状態 new自身への参照を返す.

add successor は, この返り値となる状態への参照を

展開元状態の遷移先として設定する手続きを示す. 以

上の手続きを経て未展開状態リストを更新し, 繰り返

し expandの手続きを行うことで状態遷移グラフを構

築していく.

2. 4. 1 階層グラフ構造のハッシュ値の計算処理

階層グラフ構造のハッシュ関数には,

• 等価な階層グラフ構造に対して異なるハッシュ
値を生成してはならず,

• 異なる階層グラフ構造が同じハッシュ値をでき
るだけ生成しない

といった性質が求めれられる. ハッシュ値の衝突が発

生した場合, グラフ同型性判定の処理回数が増加する

ため実行性能に大きく影響してしまう. このような

背景を踏まえ, 階層グラフ構造のハッシュ関数は文献
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[37]で提案したアルゴリズムをベースに実装している.

ハッシュ値の計算は, 膜を単位に, より上位の階層

の膜から分子, 子膜の順に計算していく. 分子のハッ

シュ値は, 各アトムを基点にアトムと膜を頂点とする

深さ D までの木構造として読み出したグラフを計算

単位とし, この木構造の集合から計算を行う. 子膜の

ハッシュ値の計算では, 膜のハッシュ値を再帰的に計

算して重み値を付加していく. 最終的に, 全ての分子

と子膜のハッシュ値の総和と総積の排他的論理和が

ハッシュ値となる.

D の値が大きい場合はハッシュ値は好ましく分散

するが，計算に要する時間面のコストが増加してし

まう. 逆に D の値が小さい場合は計算に要する時間

面のコストは小さく済むが, 異なる状態に対して同じ

ハッシュ値が生成されやすくなってしまう. 本手法で

は, 求める木構造の判別がつかなくなるような, 例え

ば同一のアトムが数多く連結している場合にハッシュ

値が衝突しやすいという問題もある. 問題を抱えては

いるものの, 多くの例題ではハッシュ値が散らばるこ

とがこれまで蓄積してきた例題によるベンチマーク

テストで確かめられている. 現状では本手法が最良で

あり, LMNtal モデル検査器では D の値を 2 に設定

し, デフォルトのハッシュ関数として採用している.

2. 4. 2 階層グラフ構造同士の同型性判定

状態遷移グラフを構築する際には, 未展開の状態か

ら計算した遷移先となる状態が出現済か否かを判定

する状態の等価性検査をグラフ同型性判定によって実

現している [38].

グラフ同型性判定処理は, 二つの階層グラフ構造に

存在する全てのプロセスが，過不足なく一対一に対応

付け可能であることを探索によって判定する. プロセ

スの比較は膜を単位として行い，膜内に存在するアト

ムの接続関係が互いに一致しているかどうかを DFS

でグラフ走査することで判定する. グラフ同型性判定

の計算コストは, ルール適用時の部分グラフ構造の探

索に比べて探索するグラフ構造が巨大となるため計

算コストが高い. そこで, 比較対象となった二つの膜

に存在するアトム, 膜, ルールの種類と個数が互いに

一致することをグラフ走査を行う前の段階で確認す

る処理を組み込み, 判定の高速化を図っている.

2. 5 閉路探索アルゴリズム

LMNtalモデル検査器では, 状態空間を構築しなが

ら探索を行う二段階の深さ優先探索アルゴリズム (on-

the-fly Nested-DFS [19]) を導入している. Nested-

DFSアルゴリズムでは, 状態遷移グラフの構築を一段

階目の DFSが行い, 一段階目の DFSがバックトラッ

クする際に二段階目の DFSが閉路の探索を行う. 二

段階目の DFSは一段階目の DFSで訪問した状態の

後行順に探索を始めるため, DFS の根となる状態か

ら到達可能な状態は全て遷移先の計算が完了してい

る. そのため, 最悪の場合でも全状態への訪問がグラ

フの構築時と探索時の合計 2 回で済む効率的な手法

であり, Spin, DiVinE, Maude など多くのツールが

実際に導入している.

3 コンパクトな状態管理手法の実現

LMNtalモデル検査器において, 状態である階層グ

ラフ構造をそのままハッシュ表で管理することはメモ

リ面のコストが高く, 検証可能な規模を大きく制限す

る主な要因となっていた. 1ワードが 8バイトの環境

では, アトムは式 (1)よりリンクが 0本のシンボルア

トムの表現に 24バイト, リンクが 2本のシンボルア

トムの表現には 40 バイトを必要とし, 膜はハッシュ

表などのデータ構造を持つことから, 網羅的な状態管

理を行う上でメモリ面のコストが非常に高価であっ

た. 同じメモリ容量でより多くの状態を表現可能にす

るためには状態の表現をコンパクトにする必要があ

る．本研究では, LMNtalの階層グラフ構造を復元可

能な形式で表現したバイト列へエンコードする手法

を開発し, 検証可能な規模拡大を実現した. 本手法の

導入により, 状態管理表に登録した状態をバイト列と

して管理するため，必要に応じて階層グラフ構造の再

構築を行う処理を追加している.

3. 1 モデル検査における状態圧縮の研究

状態空間の各状態を明示的なデータとして管理す

るオートマトンベースのモデル検査手法では, 状態毎

のサイズを圧縮する研究は広く取り組まれている. 一

般的なデータ圧縮アルゴリズムによる可逆圧縮や損

失圧縮を適用することでメモリ使用量の削減を実現
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表 1 バイト列に記録するタグとデータ

タグの種類 タグが示す情報 記録データ バイト数

TAG ATOM START シンボルアトム ファンクタ ID 　　　　 2

TAG ATOM REF 記録済みのアトム 記録済みアトムへの訪問順序 2

接続先アトムのリンク番号 1

TAG FROM DFS で辿ってきたリンクと接続している — 0

TAG INT DATA 整数値アトム 整数値 1W

TAG DBL DATA 浮動小数点数アトム 浮動小数点数への参照 1W

TAG MEM START 膜の始まり — 0

TAG NAMED MEM START 名前を持つ膜の始まり 膜名の ID 4

TAG MEM END 膜の終わり — 0

TAG MEM ESCAPE 辿ったリンク先が膜を抜ける — 0

TAG MEM REF 記録済みの膜への訪問番号 記録済みの膜への訪問順序 2

TAG RULESET1 1 種類のルール集合 集合 ID 2

TAG RULESET N 種類のルール集合 集合数 2

N 個の集合 ID 2 * N

した事例や, モデル記述言語の特徴を利用した圧縮法

の研究も報告されている [16]. 可逆圧縮法の適用は,

検証速度を多少犠牲にすることで表現可能な規模の

拡大を見込むことができる. 一方で, 損失圧縮法の適

用には可逆圧縮法より高い圧縮率を期待できるもの

の, モデル検査の利点である網羅性を損なう恐れがあ

る. 文献 [23]では, 異なる状態から状態データを再構

築する圧縮アルゴリズムが提案されている. しかしな

がら, 既存のデータ圧縮アルゴリズムを階層グラフ構

造へ適用することは難しい. 開発した圧縮アルゴリズ

ムは LMNtalの言語の特徴である階層グラフ構造に

応じた手法であり, バイト列としてエンコードするこ

とでデータ圧縮ライブラリ zlib [12]の適用も実現して

いる.

3. 2 圧縮アルゴリズム概要

階層グラフ構造のエンコード処理は膜を単位に, よ

り上位の階層の膜から分子, 膜, ルールの順に一つの

バイト列として記録していく. エンコードアルゴリ

ズムはプロセス数に対して常に線形の計算量で動作

するものの, 多重集合であるアトムや膜の並びが決定

的ではないため, 等価な階層グラフ構造に対して常に

等価なバイト列をエンコードするとは限らない. そ

のため, 階層グラフ構造同士を比較する場合はバイト

列から階層グラフ構造を再構築する必要があり, エ

ンコードするバイト列にはプロセスの記録に先立っ

て 0.5バイトのタグを記録する形式を採っている. 表

1 に, エンコードに用いるタグと, 各タグに対応した

記録情報と使用メモリ量の一覧を示す. 例えば, タグ

TAG ATOM START は記録したプロセスがアトム

であることを示しており, バイト列中のアトムは 2バ

イトのファンクタ IDと 0.5バイトのタグの合計 2.5

バイトで表現している. 高価なデータ構造であった膜

は, 始端と終端を表すタグのみの合計 1バイト (膜名

を持つ場合は 5バイト)で表現しており, 大きくメモ

リ使用量を削減している.

図 3に, 階層グラフ構造をエンコードする疑似コー

ドを示す. エンコードは最上位の階層である膜 mem

を encode membraneの手続きに渡すことで始まる.

分子のエンコード encode moleculesは, バイト列と

して未記録の全てのアトムを基点に DFS でリンク

を辿りながら訪問したプロセスを先行順にバイト列

として記録する. リンクを辿る際には各プロセスに

対する先行順の訪問順序を作業領域へ記録しておく

ことで, バイト列として記録済みのプロセスを重複

してエンコードしないようにしており, 循環構造を

持つグラフをエンコードする際の停止性を保証して

いる. バイト列へ記録済みのアトムへ再訪問が発生

した場合には, TAG ATOM REFと共にアトムへの

訪問番号とリンク番号を記録する. また, リンクは

アトムを一対一に接続しているため, DFS で辿って

きた訪問元のアトムのリンクと接続しているリンク
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procedure encode membrane(mem)

set visited(mem)

write mem start()

encode molecules(mem)

encode child membranes(mem)

encode rulesets(mem)

write mem end()

end procedure

procedure encode molecules(mem)

for all atom ∈ mem atomset(mem) do

if not visited(atom) then

encode atom(atom)

end if

end for

end procedure

procedure encode child membranes(mem)

for all child mem ∈ children(mem) do

if not visited(child mem) then

encode membrane(child mem)

end if

end for

end procedure

図 3 圧縮アルゴリズムの疑似コード

が訪問先のアトムには必ず存在する. この場合には

TAG FROMのみを記録し, TAG ATOM REFを用

いた際の記録メモリ量より少なく済むよう工夫を

行っている. 全ての分子のエンコードが終了したなら

ば, encode child membranesを呼び出し, 分子をエ

ンコードした際に未訪問な子膜を encode membrane

で再帰的にエンコードしていく. 最後に膜に存在する

ルールの集合を 2バイトの IDで記録する. ルールの

複製や移動が発生した場合には複数の IDが存在する

ことになるため, ID が一つの場合と複数存在する場

合でタグを切り分け, より軽量化を図っている.

3. 3 バイト列圧縮と状態展開処理

状態遷移グラフ構築処理に対して状態をバイト列

へエンコードする処理を導入したことで, 状態管理

表に登録した状態は全てバイト列として管理するも

のとなった. そのため, 図 2 に示した遷移先の計算

手続き expandにおいて, まずは state get graph処

理の際にバイト列から階層グラフ構造への再構築を

行う. 再構築した階層グラフ構造は遷移先計算の手

続きが終了する際に破棄する. 計算した遷移先の状

態が出現済みの状態であるか否かを判定する手続き

state space insertでは, 比較対象となる状態のバイ

ト列と階層グラフ構造とで同型性判定を行う.

バイト列と階層グラフ構造との同型性判定では, 比

較先のバイト列を階層グラフ構造として再構築する

必要がある. しかしながら, 階層グラフ構造全体を再

構築してから比較を行う手段は時間面のコストが高

い. そこで, バイト列から階層グラフ構造を再構築せ

ず, バイト列から読み出したデータを比較元の階層グ

ラフ構造から探索する手法を実装した. 比較先のバイ

ト列を直接グラフ走査するため, 必要に応じてバイト

列の読出し位置はバックトラックする. そのため, 作

業領域としてバイト列の読出し位置にバックトラック

ポイントを設定しながら判定を行っていく.

4 状態遷移グラフ構築処理の高速化

LMNtalモデル検査器の主な処理では, 遷移先状態

の生成, ハッシュ値の計算，状態の等価性判定, バイ

ト列へのエンコードといったグラフ走査に基づく高

コストな処理が頻繁に行われており, 速度性能の最適

化が求められていた. 特に遷移先状態を生成する処理

のコストが高く, 全体の実行時間のおよそ 50%を占め

ていた. 本節では, より高速な処理を実現するために,

アトムと膜に対して一意な整数 IDを付加することに

よるグラフ走査の高速化と, 書換え元のグラフ構造か

ら書換え後のグラフ構造への差分情報に基づく新た

な状態生成手法を開発し, 高速化を図った.

4. 1 アトムと膜に対する一意な整数 IDの付加

遷移先状態を生成する処理のコストが高い主な要

因は, 書換え元の階層グラフ構造を複製し, 複製した

階層グラフ構造を書き換えることで複数の新たな状

態を生成していることにある. プロファイリングの結

果, 複製を始めとしたグラフ走査を行う際に作業領域
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として使用する辞書の操作がボトルネックとなってい

ることが分かった. 辞書は, アトムと膜へのアドレス

値をキーにしたハッシュ表を用いており, 作業領域を

ハッシュ表から配列へ変更することが高速化に繋が

る. アトムと膜に対して一意な整数値を IDとして付

加することで, ID を添え字とした配列を辞書として

利用できる. これまでは, アトムや膜に対して新たな

データ領域を追加することはメモリ使用量の観点か

ら好ましくなかった. しかし, バイト列へのエンコー

ド手法を開発したことで, バイト列に記録する必要の

ない情報は全て削減できるため, メモリ使用量へ悪影

響を及ぼすことなく高速化に必要なデータ領域の追

加が可能になった.

アトムと膜に対する一意な整数 IDは, 階層グラフ

構造を複製する場合とバイト列から再構築を行う際

に割り当てる. IDは, 一つの状態に存在するアトムと

膜が一意な整数値を持つことを保証するが, 等価な階

層グラフ構造が常に等価な整数値の持ち方になると

は限らない.

4. 2 差分情報に基づく状態展開処理

書換え処理による階層グラフ構造の変化は, 階層グ

ラフ構造全体のうちの一部分だけが書き換わる場合

が多く, 階層グラフ構造全体を複製して書き換えるこ

とによる状態の生成には改善の余地がある. そこで,

ルールによって書き換わる差分のグラフ構造の情報を

記録しておき, 遷移先が既存の状態か否かを判定する

際に, 差分情報の適用と逆適用を行い, 一つの階層グ

ラフ構造を遷移元の状態や遷移先の状態へと変化さ

せる手法を開発した.

4. 2. 1 差分情報の概要

差分情報の記録は, ルール適用時に書換え対象とな

るプロセスの探索が成功したとき, 中間語命令列によ

るプロセスの書換えを, 差分情報の記録に置き換えて

実施する. 記録する差分情報は, 生成と消去が発生し

たアトム, 膜, ルールを膜単位で集合として管理して

いる. シンボルアトムのリンクデータとして管理して

いるリンクの書換えには, 特殊な差分情報の記録を行

う. リンクの書換えにおいて, 新たに生成したアトム

のリンクを書き換える場合は, リンクを直接書き換え

procedure expand delta(base s, delta info)

base g ← restore state graph(base s)

succ deltas ← gen successor delta(base g)

for all succ d ∈ succ deltas do

dmem commit(base g, succ d)

new ← state make(base g)

ret ← state space insert(new)

add successor(base s, ret)

dmem revert(base g, succ d)

end for

end procedure

図 4 差分情報を用いた際の遷移先計算処理

る. そうでない場合は, リンクを書き換えるアトムを

複製し, 複製したアトムのリンクを書き換える. 複製

したアトムは生成アトムとして差分情報に記録する

ため, リンクの書換えもアトムの生成と消去の枠組み

に沿った記録方式となる. これにより, 差分情報の適

用操作が階層グラフ構造に対するプロセスの追加と

除去の操作のみとなるため, 差分情報の逆適用も実現

可能になる.

4. 2. 2 差分情報と状態展開処理

差分情報による状態生成手法の導入により, 図 2に

示す遷移先計算の手続き expandでは, 遷移先の階層

グラフ構造の集合を求める手続きが, 遷移先への差分

情報を求める手続きへと変更している. 遷移元の階層

グラフ構造は, この差分情報を適用することで一時的

に遷移先の階層グラフ構造に書き換える. 書き換えた

階層グラフ構造に基づき, 遷移先の状態が新規状態で

あると判定した場合は, 一時的に構築した階層グラフ

構造をバイト列へエンコードし, エンコードしたバイ

ト列を状態管理表へ登録する. 一つの遷移先状態に対

する処理を全て終えたら, 一時的に書き換えた階層グ

ラフ構造に対して差分情報を逆に適用することで遷

移元の階層グラフ構造への復元を行う. これにより,

全ての遷移先状態の生成と検査を階層グラフ構造を

完全に複製することなく実施できるため, ボトルネッ

クであった階層グラフ構造全体の複製処理の省略が実

現した.
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図 4 に差分情報に基づく状態の遷移先を計算する

手続き expand deltaを示す. 状態管理表に存在する

状態は全てバイト列として管理しているため, まずは

restore state graphによって階層グラフ構造 base g

を再構築する. 次に,再構築した階層グラフ構造の遷移

先への差分情報 succ deltas を gen successor delta

によって取得する. dmem commitは, 遷移先への差

分 succ dをそれぞれ遷移元の階層グラフ構造 base g

へ適用し, 遷移先となる階層グラフ構造へ書き換え

る手続きを示す. 状態の生成と, 新規性の検査は図 2

と同様であり, 遷移後の階層グラフ構造に対するハッ

シュ値やバイト列を計算する. 必要な処理を終え, 遷

移先状態の登録まで終了したならば, dmem revert

の手続きにより base gに対する差分 succ dの適用を

取り消す.

5 並列モデル検査器への展開

LMNtal モデル検査器の速度性能向上を考える上

で, 近年の CPU 開発がコア数の増加方向にシフト

していることを考慮すると, CPUの性能を最大限に

利用するためにも並列処理機能の導入が重要となる.

LMNtalモデル検査器は, 階層グラフ構造をバイト列

へエンコードして状態管理する技術を導入したこと

でより大規模な検証問題を扱うことを可能にしたが,

64bit環境の計算機が主流となりアドレス空間が拡大

したことともあいまって, 検証の長時間化はますます

深刻な課題となっている. マルチコアプロセッサを複

数個搭載した共有メモリ計算機が普及していることか

ら, これを対象とした並列化が高速化手段として重要

になると考え, 我々は SLIMを並列モデル検査器へと

発展させることで更なる速度向上を目指してきた [34].

本節では, LMNtalモデル検査器に導入した状態遷移

グラフ構築処理の並列化手法について述べる.

5. 1 モデル検査における並列化

並列処理による状態爆発対策としては, 分散メモリ

環境を対象に大規模化と高速化を目的とした並列モ

デル検査の研究が取り組まれている [1] [5] [21]. 近年で

は共有メモリ環境を対象とした並列モデル検査の研

究も取り組まれつつあり, DiVinEは共有メモリ環境

を対象とした並列モデル検査器 [3]を公開し, Spinは

並列化への拡張 [17] をリリースした. オートマトン

ベースの LTL モデル検査手法を並列化する際には,

まず状態遷移グラフの構築を分割する手法が求めら

れる. その上で, より複雑な性質 (活性など)を検証す

るために閉路探索の分割手法が求められる. 逐次最適

な Nested-DFSアルゴリズムは DFSの後行順に基づ

くため並列化が困難 [22]であり, DiVinEでは状態の

ハッシュ値に基づき状態遷移グラフをランダムに静的

分割する BFSを採用し, 閉路探索の分割手法を複数

提案, 実装している [2] [6] [7]. 既存の閉路探索の分割手

法には得手不得手とする検証問題の特徴があり, アル

ゴリズムの改善や評価も重要な研究課題として取り

組まれている [4] [33].

一方, DFS に基づき状態遷移グラフの構築を分割

する手法としては, Stack-Slicing アルゴリズム [15]

が挙げられる. モデル検査器 Spin の並列処理への

拡張は, 安全性を検証する並列アルゴリズムとして

Stack-Slicingアルゴリズムを採用しているが, 活性の

検証は並列化を 2スレッドに限定している. Spinは

状態爆発対策として逐次処理向けに導入してきた技

術を生かすことを重視しており, マルチコアプロセッ

サを複数個搭載した計算機を対象とした設計は行わ

れていない. 近年の Spin の研究は, 損失圧縮法を用

いた際に低下する網羅性を向上させる手段として並

列処理を行う方向へシフトしている [18].

5. 2 並列化の概要

本研究における LMNtalモデル検査器の並列処理

機能の実装には POSIX Threadを使用し, 逐次処理

のコード約 25000行にスレッドセーフ化のコードを

追加することで並列アルゴリズムを動作可能にしてい

る. 例えば, 状態空間構築処理では状態から任意のタ

イミングでグラフ構造が破棄 (バイト列へ圧縮)され

るため, 図 4の疑似コード中の restore state graph

の手続きでは再構築した階層グラフ構造をスレッド

固有データとして扱うことで遷移先の計算を安全に

並列処理可能にしている. 他にも, 遷移先の計算に必

要となる作業領域や動的なメモリ確保と開放 (malloc

/ free)処理のコスト軽減に必要なメモリプールをス
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レッド固有データにするなどの対応を行っている. ま

た, マルチスレッドによる並列処理を行う上で, 状態

管理表であるハッシュ表と, メモリアロケータの処理

が並行性の低下に繋がることを考慮する必要がある.

モデル検査器 DiVinE ではメモリアロケータとして

マルチスレッド用メモリアロケータ Hoard [8]を採用

しており, 現在 LMNtalモデル検査器はライセンスが

同一のオープンソースソフトウェアであるマルチス

レッド向けメモリアロケータ tcmalloc [13] を導入し

ている.

LMNtal モデル検査器に対して並列アルゴリズム

の導入を検討するにあたり, 状態管理に重要な役割を

果たすハッシュ値の計算処理を考慮する必要がある.

LMNtalにおける状態のハッシュ値は階層グラフ構造

のハッシュ値であるが, 現在実装しているハッシュ関

数は不得手とする特徴のグラフ構造があることが判明

している. ハッシュ値に基づく分割法による並列効果

はハッシュ関数の性能に依存することから, LMNtal

モデル検査器の並列アルゴリズムとしては採用でき

ない. そこで, 並列アルゴリズムとして Stack-Slicing

アルゴリズムを採用し, 現在は閉路探索の分割手法の

導入, 開発を目指している.

5. 2. 1 Stack-Slicingアルゴリズムの導入と拡張

Stack-Slicingアルゴリズムは, 全スレッドで状態管

理表を共有し, 図 5で示すように DFSをパイプライ

ン分割するアルゴリズムである. 実行に参加する全

スレッドが状態を受信するWork Queueを固有に持

ち, 図 6 のように通信方向を持った輪を論理的に構

成する. DFS スタックの深さが一定の閾値 (Cutoff

Depth)を超えた場合, 隣接スレッドのWork Queue

へ未展開の新規状態を送信 (handoff)し, 各スレッド

はWork Queueから取り出した状態を根にした DFS

を繰り返す. 状態を送受信する際に競合が発生しない

利点がある一方で, DFS スタックの深さが状態遷移

グラフに依存した静的分割法であることと, 状態管理

表を共有して扱うことによる競合が問題となるため,

高い並列効果を出すためには工夫を施す必要がある.

LMNtal モデル検査器の並列処理では, Stack-

Slicing アルゴリズムに対して, 動的負荷分散処理

を拡張している. Stack-Slicingアルゴリズムは, 1状

図 5 Stack-Slicing アルゴリズムによる

状態展開のパイプライン分割

図 6 Stack-Slicing アルゴリズムにおける

スレッド間の関係

態あたりの遷移数の割合が小さい場合や, 合流する遷

移数, 遷移先を持たない状態数が多い場合に, 実行に

参加するスレッド数によっては全てのスレッドに処

理すべき状態がうまく行き渡らず, 扱う検証問題に

よってはコア数に応じた並列効果が得られない. そ

こで, 隣接スレッドがアイドル状態を主張した場合

に Cutoff Depth を待たずに状態の送信を行う処理

(Work Sharing) と, アイドル状態になったスレッド

が他のスレッドのWork Queueから状態を取得する

処理 (Work Stealing)の追加によってこの問題の改善

を図った.

図 7 に, 動的な負荷分散処理を拡張した Stack-

Slicing アルゴリズムによる状態空間構築処理の疑

似コードを示す. start stackslicing は, スレッド

が自身の Work Queue (my work queue) から取得

(dequeue(my work queue))した状態から DFSによ

る状態展開処理 dfs parallel を繰り返し行う手続き
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procedure start stackslicing()

loop

if termination detection() then

return

else if empty(my work queue) then

work stealing()

else

stack push(dequeue(my work queue))

dfs parallel()

end if

end loop

end procedure

procedure dfs parallel()

s ← stack pop()

expand(s)

for succ ∈ new successors(s) do

if loadbalancing() then

handoff(succ)

else

stack push(succ)

dfs parallel()

end if

end for

end procedure

図 7 動的負荷分散処理を拡張した

Stack-Slicing アルゴリズム

である. dfs parallel は状態空間構築を行う手続き

を表しており, DFSスタックから取得 (stack pop)し

た状態 sに対して遷移先の計算 (expand)を行う. 求

めた s の遷移先状態の中から新規状態を, スレッド

自身の DFS スタックへ追加 (stack push(succ)) す

るか隣接するスレッドへ送信 (handoff(succ))する

かを選択して処理を進める. このとき, 選択の条

件式である loadbalancing は, DFS スタックの深さ

が閾値 (Cutoff Depth) を越えている場合と, 隣接

するスレッドがアイドル状態を主張している場合

に真を返す手続きである. また, start stackslicing

の手続きにおいて, スレッドは自身の Work Queue

が空である (empty(my work queue)) 場合に, 他の

スレッドの Work Queue から状態の取得を試みる

(work stealing()). termination detection は終了

検知を行う手続きを表し, Work Queueが空の場合に

実施する. 全てのスレッドのWork Queue が空であ

りアイドル状態を主張している場合, 実行を終了する.

5. 2. 2 状態管理表の並列化

LMNtal モデル検査器において状態管理に使用す

るハッシュ表は, 同一の key に対する異なる複数の

value(状態) をエントリのリストとして管理し, 登録

した状態数と容量数の割合に応じて動的にテーブル

サイズを拡張する.

状態管理表に対する状態の追加操作である手続き

state space insertは, ハッシュ値の比較とグラフ同

型性判定により等価な状態が存在するか否かの検査を

行い, 存在しない場合はバイト列へのエンコードを経

て状態を追加するため, ハッシュ表としては探索と追

加にかかる実行時間のコストが高い. ハッシュ表の排

他制御にはこれらの処理がなるべく互いに干渉しな

いような手法が求められる. モデル検査における状態

管理表はハッシュ表ではあるものの, ハッシュ表に対

する汎用的な操作であるエントリの探索, 追加, 削除

といった単体処理は全て不要である. モデル検査では

同じ状態が存在しない場合は追加を必ず行うという

特徴がある. 本手法では, 頻繁に発生しないハッシュ

表の拡張処理は逐次的に行うものとし, 探索処理を完

全に非同期に動作させ, 追加操作時の同期のコストも

小さく済むよう設計を行った.

図 8 に, 並列実行時の状態追加操作の概要を示す.

排他制御には, 2種類のロック (E Lock, W Lock)を

使用している. E Lockはスレッドの数だけ用意した

たロックであり, 状態管理表を拡張する処理を逐次的

に行うために使用する. また, W Lockは状態管理表

に対して状態を追加する際にエントリリスト単位で

同期を取るために用意した定数個のロックである. 定

数個であるため, 一つのW Lockが複数のエントリリ

ストの同期に使用される. 一つのロックを複数のエン

トリリストの同期に用いる手法は文献 [20]で提案され

ており, Javaのライブラリとしても提供されている.

既存手法ではエントリリスト毎のロックを必要としな
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図 8 状態管理表に対する排他制御の流れ

いため, メモリ面のコストを抑えられることが利点が

ある. しかしながら, 状態爆発を起こした状態遷移グ

ラフは遷移が合流することが多く, ハッシュ値の衝突

が著しい場合にも並列性の低下が問題となる. 本手法

では, 既存手法に対してロックの数を増やすことなく

同期の粒度を細かくすることでこの改善を図った.

各スレッドは状態管理表に対する操作を開始する際

に, スレッド固有のロック E Lockを取得する. 状態

管理表の拡張操作を行う際は, この E Lockを全て確

保することで同期を取っている. ハッシュ値に基づき

算出したエントリリストに対して探索を行い, 等価な

状態が存在しないことを確認した際にはまずバイト列

へのエンコードを行う. エンコード終了後, リストを

構成する末尾エントリの位置をエントリ追加予定先

として記録しておき, 書込み用のロックW Lockを取

得する. W Lockの取得後に記録しておいたエントリ

追加予定先がリストの末尾であることに変わりがな

ければエントリリストの末尾に新たなエントリとし

て状態を追加する. 記録したエントリがリストの末尾

でなくなっていた場合は, 他のスレッドと競合し, 先

に更新が行われたことを表す. この場合は, W Lock

を解除した後にエントリリストに対する探索処理を

再開する. このような処理を, 状態の追加に成功する

か等価な状態を検出するまで繰り返していく.

設計した並列ハッシュ表は, 汎用的な機能を持たな

表 2 実験環境

CPU AMD Opteron(tm) Processor2431

CPU 周波数 2.4GHz

コア数 12 (Six-core × 2 Processors)

Memory 32 GBytes

Cache Size L1: 128KBytes (コア占有)

L2: 512KBytes (コア占有)

L3: 6144KBytes (6 コア共有)

GCC Version 4.1.2 (最適化オプション -O2)

いものの,

• 探索が完全に非同期に動作可能
• 書込み用ロックの取得待ち時間が非常に小さい
• ハッシュ値の衝突により並列性が低下しない

ことが大きな利点となっている.

6 評価実験

本節では, LMNtal実行時処理系 SLIMを拡張して

構築したモデル検査器に対して第 3節～第 5節に述

べた大規模化, 高速化, 並列化を施した結果の評価を

示す.

6. 1 評価実験と結果の概要

実験環境は表 2に示す 12コアの共有メモリ計算機

を使用した. 評価実験は状態遷移グラフの構築処理

のみに要する実時間とメモリ使用量を対象に, 逐次の

DFSを用いた際の

• メモリ使用量の削減率
• 逐次の速度向上比
• 並列化による速度向上比

の三項目を調査する. 並列化の評価実験では, 2, 4, 6,

8, 10, 12コアを使用した並列実行による実時間を三

度計測した平均値を基に, DFS による逐次実行の実

時間からの速度向上比について評価する. 実験に使用

する並列アルゴリズムは, Stack-Slicing アルゴリズ

ムに対して動的負荷分散を行う場合 (O-SSA)と行わ

ない場合 (SSA) の二種類である. なお, 分割の閾値

(Cutoff Depth)は 9に固定して評価を行った.

実験に使用した問題と結果の一覧を表 3に示す. 実

験に使用した問題は全て公開中の SLIM に含まれて

おり, メモリ使用量 1～20ギガバイト程度, 状態数が

100万～1億 5000万程度, DFSによる逐次の実行時



日本ソフトウェア科学会第 27回大会 (2010年度)講演論文集 13

表 3 実験に使用したインスタンス毎のデータ

Instance Name
# of States (×106) Time (sec) Memory (MB) Ratio

Stored Created Use Enc. Full Opt. Orginal Use Enc. Speed Up Compress

Mutex 18 p1 4.00 51.90 2765.02 110.65 7979 1587 24.99 20%

Mutex 19 p1 8.39 114.56 6408.83 268.25 17503 3500 23.89 20%

Mutex 18 p2 8.00 103.81 6322.12 220.49 16035 3190 28.67 20%

Mutex 19 p2 16.78 229.11 12849.19 533.07 Unk. 6969 24.10 —

Peterson 4 p0 0.90 3.25 247.79 6.13 2878 384 40.41 13%

Peterson 4 p1 1.75 6.67 491.03 12.10 5612 744 40.59 13%

Bakery 43 p0 0.87 2.96 225.89 6.84 2785 372 33.04 13%

Bakery 45 p0 3.36 11.47 934.37 26.32 10710 1409 35.50 13%

Bakery 43 p1 1.19 4.57 343.15 10.58 3813 510 32.44 13%

Bakery 45 p1 4.73 18.48 1343.80 41.64 Unk. 2000 32.27 —

PhiM 10 p0 3.21 38.79 3719.79 77.23 Unk. 1535 48.16 —

PhiM 11 p0 13.58 180.81 18827.29 400.12 Unk. 7067 47.05 —

Qlock 9 p0 1.97 3.95 492.17 11.05 13193 623 44.53 5%

Qlock 10 p0 19.73 39.46 5082.52 122.11 Unk. 6711 41.62 —

Qlock 9 p1 3.95 11.40 1128.35 28.91 Unk. 1265 39.03 —

Qlock 10 p1 39.46 114.42 13033.50 320.54 Unk. 13757 40.66 —

Lbully 11 p0 2.79 13.15 1405.37 32.43 14993 1353 43.34 9%

Lbully 12 p0 11.46 63.96 7316.60 173.16 Unk. 6014 42.25 —

Firewire 4 p2 2.00 21.30 7549.79 150.73 Unk. 1674 50.09 —

Byzantine 5a p0 0.99 11.49 893.20 18.50 4414 411 48.28 9%

Byzantine 5b p0 15.34 197.37 15659.62 319.79 Unk. 6416 48.97 —

Abp 64 p0 17.92 30.08 407.61 163.98 Unk. 2591 6.93 —

Abp 64 p1 153.60 368.64 2506.54 721.63 Unk. 23360 15.12 —

Queen 13 p0 4.75 6.54 407.61 15.65 11039 2977 26.04 25%

Queen 14 p0 27.72 38.12 2506.54 105.42 Unk. 18599 23.78 —

Jsp 3 p0 2.46 4.79 594.47 15.97 14727 1423 37.22 9%

Elevator 54 p0 3.23 11.95 1250.46 32.28 Unk. 1112 38.74 —

Elevator 63 p0 5.05 15.45 1678.85 47.95 Unk. 1846 35.02 —

Elevator 54 p1 10.37 44.23 4213.69 121.80 Unk. 3624 34.60 —

Elevator 63 p1 16.04 56.68 5629.35 174.97 Unk. 5926 32.17 —

Sstd 06 p0 2.35 15.63 1274.03 30.44 9681 1178 41.85 10%

Sstd 07 p0 15.96 123.36 10805.82 273.14 Unk. 9021 39.56 —

間が 250～20000秒程度の問題を 32題選択した. 表

中の列 Instance Nameは問題名, # of Statesは状態

数 (Storedが保存数, Createdが生成数), Timeは実

行時間, Memoryはメモリ使用量, Ratioは性能向上

率に関する列を示す. Time の項目には, バイト列へ

のエンコードを使用した際の逐次の実行時間と, 逐次

処理の高速化を行った上で 12コアの並列処理による

実行実行の二項目のみを示し, 逐次処理の高速化と並

列化のそれぞれの速度向上比についてはグラフを用

いて後述するため, 表 3では割愛している.

表 3の Ratioにおける Speed Up は逐次処理の性

能最適化に加えて 12コアを使用した際の速度向上比,

Compress は使用メモリの圧縮率を示している. 結

果として, メモリ使用量は少なくとも平均 13%へ削

減, 逐次処理の速度向上比は平均 3.28 倍, 12 コアの

並列実行による速度向上比は 10.21倍となり, 従来の

LMNtalモデル検査器の性能と比較して約 10倍の軽

量化と約 35倍の高速化の実現を確認した.

6. 2 メモリ使用量の削減率

各問題に対するバイト列への圧縮処理導入以前の

使用メモリ量と導入後の使用メモリ量は, それぞれ表

3中のMemoryの項目における Orginalと Use Enc.

の列で示す. 表中の Unk.はメモリ不足によって使用

メモリ量が不明であったことを意味する. 圧縮前の

メモリ量が Unk.であった問題を対象外とすると, 平
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図 9 プロセス ID と差分生成による速度向上比

均の圧縮率は 13%となった. バイト列へのエンコー

ドでは, 膜が多用されているほど高い圧縮率で圧縮し

ていることが分かる. 例えば, 問題 Firewire 4 p2や

Qlock 9 p1はバイト列圧縮を利用した際のメモリ使

用量が 1.5ギガバイト程度だが, バイト列圧縮を利用

しなかった場合は 32ギガバイトで表現することがで

きなかった. これらの問題は膜を多用してモデル記述

した例題である. 膜を多用することが, 検証可能な規

模へ与える影響が小さくなったと言える. ユーザは膜

を多用したことでメモリ不足に陥る問題を気にする

必要がなくなるため, 記述性の向上にも繋がったと言

える. また, バイト列への圧縮と階層グラフ構造への

再構築に要する実行時間は, 全体の 5%未満であった.

しかしながら, 逐次の速度性能を最適化によって, こ

れらの処理が要する実行時間は, 全体の 10～20%程度

と無視できない計算コストになりつつあり, 現在我々

は計算コストの削減を目指している.

6. 3 逐次処理の速度向上比

各問題に対するバイト列への圧縮処理導入後の逐次

実行時間は, 表 3中の Timeの項目におけるUse Enc.

の列で示す. Full Opt.は速度性能の最適化に加えて

12コアを使用した際の実行時間を示している. 逐次

処理の速度性能を最適化した結果を図 9に示す. グラ

フでは横軸が問題, 縦軸は速度向上比を示す. 各問題

に示す 2種類の凡例 opt id, opt id * deltaはそれぞ

れ, アトムと膜に対して一意な IDを付加する手法を

用いた際の速度向上比と, ID の付加に加えて差分情

報に基づく状態生成手法を用いた際の速度向上比を

示す. 差分情報を使用した場合は平均 3.28倍, 使用し

なかった場合は平均 1.96倍の速度向上が得られた.

多くの問題は期待通りの性能向上を得ることに成

功した. 特に Firewire 4 p2は, 状態あたりの階層グ

ラフ構造が巨大なこともあり, 差分情報による状態生

成によって 4.57倍と高い速度向上を得られた. しか

しながら, Mutexの問題に関しては差分情報を用いる

ことで逆に速度性能が低下していることが分かる. 原

因として, 状態の等価性判定が探索に基づくグラフ同

型性判定であることが考えられた. グラフ同型性判定

は, 探索によってグラフの対応付けを確認していくた

め, 等価な階層グラフ構造であっても, 管理されてい

るアトムや膜の並び順序が計算量に大きく影響する.

差分情報に基づき生成した状態と, 従来の複製した階

層グラフ構造の書換えによって生成した状態で, アト
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図 10 逐次 DFS からの N コア使用時の O-SSA(左) と SSA(右) の速度向上比

ムと膜の並びが異なっていたことが, 結果として実行

速度に悪く影響したと考えられる. このような問題へ

の対策としては, 予めアトムと膜を一意な並びで管理

することが考えられる. 我々は, 既にアトムと膜を一

意な順序に並べ直すことでエンコードしたバイト列

を正規化し, 状態の等価性判定をバイト列同士の比較

による線形の計算量で実現している [39]. しかしなが

ら, 一意な順序に並べ直す計算コストが非常に高いた

め, 差分情報に基づくインクリメンタルなエンコード

処理の実現による問題の解決を図っている.

6. 4 並列化による速度向上比

図 10 に O-SSA と SSA による並列実行時の速度

向上比を示す. 左のグラフが O-SSA, 右のグラフが

SSAの結果であり, グラフでは横軸が使用したスレッ

ド数, 縦軸が DFSによる逐次実行からの速度向上比

を示す. 凡例の IDEALはリニアな並列効果の指標で

あり, グラフ中では破線で示されている.

SSAによる速度向上比は, 12コアで平均 5.96倍と

いう結果が得られた. 動的負荷分散処理を使用しな

い場合も, 問題によっては高い並列効果を得られてい

るが, 一部の問題や 4 コア以上を使用した場合に並

列効果が得られない問題が確認できる. これに対し,

O-SSA による速度向上比は 12 コアで平均 10.21 倍

と, 安定して高い並列効果を獲得することに成功し

た. 多くの問題は, より多くのコア数を使用した場合

でも並列効果の獲得を期待できる. 一方, 一部の問

題はコア数に応じた並列効果が頭打ちになっている.

Abp 64 p0と Abp 64 p1は, 非決定性が少なく組合

せ爆発を起こさない問題で, 状態遷移グラフの構築に

おける並列性が低かったことが要因と考えられる. こ

のような問題に対して, 状態単位で分割処理する既存

の並列モデル検査手法では並列効果を得ることは難

しく, 並列高速化を狙うためには新たな手法の開発が

必要となる.

7 まとめと今後の課題

本論文では, LMNtal実行時処理系 SLIMに対して,

モデル検査器への拡張を経て, 大規模化と高速化を目

指した並列モデル検査器への展開を行った過程と成

果について述べた. 結果として, 検証可能な規模を約

10倍拡大すると共に約 35倍 (12コア使用時)の高速

化を実現し, LMNtalをモデル記述言語とした検証の

有用性を大きく向上させることに成功した. 並列化手

法として導入した Stack-Slicingアルゴリズムに対し

て, 並列処理可能な探索アルゴリズムを開発すること

は今後の課題である. また, 逐次性能の更なる最適化

も課題としている. 現在我々は状態変化の差分情報を

拡大利用することで軽量化と高速化を目指しており,

グラフ同型性判定を始めとした処理性能を最適化で
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きる見込みを持っている. 効果的な状態数削減手法で

ある Partial Order Reductionの導入 [35]も検討して

おり, このような既存の状態爆発対策技術の導入や並

列処理との効率的な連携も今後の大きな課題である.
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