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Abstract: We present a generalized disambiguation algorithm of finite state automata, and show a proof
of its correctness. This algorithm can remove ambiguities of finite state and tree automata. Our proposed
algorithm can make finite state and tree automata more efficient to use in many applications.

1 はじめに
有限状態オートマトン (Finite State Automaton: FSA)

は記号列を入力にとり，記号の読み込みとそれに応じ
た動作を時系列的に行う計算モデルである [4]．一方，
ThatcherとWrightは，入力にラベル付きの木をとる有
限木オートマトン (Finite Tree Automaton: FTA)を提案
し，FSAを代数的に一般化した [8]．

FSAと FTAは形式言語，音声言語処理，バイオイン
フォマティクス，機械学習などの問題をモデル化するた
めに幅広く応用されている．しかし，現実世界の問題
を表したオートマトンは一般に複雑なものとなり，そ
のままでは非効率な動作をとることが多い．
オートマトンの最適化演算の 1つである決定化は，各

状態から同じ記号での遷移を排除し，その動作を効率
化できるため，実用上では欠かせない演算となってい
る [1, 5]．ただし，決定化で作られるオートマトンの状
態数は，最悪の場合，元のオートマトンの状態数 N の
Ω(2N)となるため記憶容量が問題となる [7, 2]．
一方，決定性に類似した概念に無曖昧性 (unambigu-

ous)と呼ばれるものがある [7]．オートマトンが無曖昧
とは，ある入力を受理できる経路が 1つしか存在しな
い場合を言う．近年，Mohriは FSAを無曖昧化するた
めの曖昧性解消演算 (disambiguation)を提案し，記憶容
量の点において，決定化よりも優れることを報告して
いる [6]．実際，無曖昧な FSAの状態数は元の等価な
FSAの状態数 Nに対して，たかだかΩ(2

√
N)にしかな

らない [7]．
しかし，Mohriの曖昧性解消演算は，その適用範囲

が FSAに限定されているという問題がある．そこで，
本稿では曖昧性解消演算を FTAへも適用可能な形に一
般化することを試みる．また，提案するアルゴリズム
の正当性についても細かく分析し，証明を与える．本
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稿の貢献によって，FSAや FTAを使った実問題のモデ
ル化がさらに進むことが大きく期待される．

2 木の定義
ランク付きアルファベットは組 (Σ,rk)とし，記号の

有限集合 Σと写像 rk : Σ→Nから成る．写像 rkは Σの
全ての要素にランクを付与する．全ての k ∈Nに対し，
Σ(k) ⊆ Σを rk(σ) = kとなる記号 σ ∈ Σの集合とする．
σ ∈ Σ(k) を σ (k) と書くが，自明な場合は (k)を省略す
る．TΣ は次の条件を満たす要素の集合とする．

• 全ての σ ∈ Σ(0)に対して，σ から成る単一の頂点
σ()は TΣ に含まれる木である．

• 全ての σ ∈ Σ(k) (k ≥ 1) と t1, . . . , tk ∈ TΣ に対し
て，σ でラベル付けされ，木 t1, . . . , tkを子に持つ
σ(t1, . . . , tk)は TΣ に含まれる木である．

木 t = σ(t1, . . . , tk)の位置集合 Pos(t)を

Pos(t) = {root}∪{i.w|1≤ i≤ k,w ∈ Pos(ti)}

として定義する．root は t のルート記号の位置とする．
葉の位置集合 leaves(t)は

leaves(t) = {w|w ∈ Pos(t),∀i ∈ N,w.i /∈ Pos(t)}

として定義される．木 tのサイズは |Pos(t)|とし，位置
posにある記号は t(pos)として書く．また，木 tの位置
posの部分木を t|pos とする．木 t の高さは height(t) =
1+max(height(t|i)|1≤ i≤ rk(t(root)))として定義する．
例えば，木 t =σ(γ(α,β (z)),α,z(z))を考えると，Pos(t)=
{root,1,1.1,1.2,1.2.1,2,3,3.1}，leaves(t) = {1.1,1.2.1,
2,3.1}，size(t)= 8，t(root)=σ，t(1.1)=α，t|1.2 = β (z)，
height(t) = 4となる．
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図 1: 有限木オートマトンの例．
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図 2: 図 1のオートマトンで受理可能な木．

3 有限木オートマトンの定義
(上昇型)有限木オートマトン (FTA) A = (Σ,Q, i,F,E)

を次のように定義する．

• Σはランク付きアルファベット,

• Qは状態の有限集合,

• i ∈ Qは初期状態,

• F ⊆ Qは終了状態の集合,

• E ⊆
k︷ ︸︸ ︷

Q×·· ·×Q×Σ(k)×Qは k個の状態から成る
ベクトルを入力にして次の状態へと遷移する辺の
集合である．辺はσ(q1, . . . ,qk)→ q (q,q1, . . . ,qk ∈
Q，σ ∈ Σ(k))として書く．

木 t (∈ TΣ)に対する実行 rは写像 r : Pos(t)→Qとして定
義され，w∈ Pos(t)に対して，t(w) = σ (k) (rk(t(w)) = k)
であるとき，σ (k)(r(w.1), . . . ,r(w.k))→ r(w) ∈ Eが満た
される必要がある (w.1, . . . ,w.k ∈ Pos(t))．Aにおいて，
木 t に対する全ての実行の集合を RA(t)と書く．もし，
r(root) ∈ F ∧ (∀pos ∈ leaves(t),r(pos) = i) となる r が
RunA(t)に存在するならば，t は Aによって受理可能と
呼ぶ．また，そのような実行 rを受理可能な実行と呼ぶ．
Aの言語 L(A) = {t | ∀t ∈ TΣ, t は Aによって受理可能 }
として定義する．L(A) = L(A′)のとき，Aが木オートマ
トン A′と等価と呼ぶ．Aが無曖昧であるとは，全ての
t ∈ L(A)に対して，RunA(t)には高々1つの受理可能な
実行しか存在しないときをいう．
複数の状態から構成されるベクトルの集合 V ⊆ Q∗，
状態の集合 U ⊆ Q，木 t ∈ TΣ に対して，V 中のベク
トルから U 中の状態へ木 t で遷移する実行の集合を
Run(V, t,U)と書き，V が単集合 {{p1, . . . , pk}}のとき，
単純にW ({p1, . . . , pk}, t,U)と書き，U に対しても同様
に書く．さらに，V中のベクトルを始点とし，木 t ∈ TΣで
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図 3: 図 1のオートマトンに対する決定化の結果．
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図 4: 図 1のオートマトンに対する曖昧性解消の結果．

到達できる状態の集合をδ (V, t)と書く．Run({p1, . . . , p j,

. . . , pk}, t,F)∩Run({q1, . . . ,q j, . . . ,qk}, t,F) ̸= /0 (1≤ j≤
k)となる木 t ∈ TΣが存在するとき，2つの状態 p jと q j

は将来を共有すると呼ぶ．
FTAの例を図 1に示す．このオートマトンは次の要素

• Σ = {A(1),B(1),C(1),D(2)}，Q = {0,1,2,3,4}，

• i = 0，F = {4}，

• E = {ε()→ 0,A(0)→ 0,B(0)→ 0,A(0)→ 1,B(0)→
2,C(0)→ 3,B(0)→ 3,D(1,2)→ 4,D(1,3)→ 4}，

から構成される1．図 2には図 1の FTAによって受理す
ることができる木の一部を示す．図や表記からは，本
文を見やすくするため，適宜，記号からランクを除い
て書いた．図 2の左に示した木D(A B)は次の二つの実
行 r1，r2 によって受理される．

r1 = [0,1,2,4], r2 = [0,1,3,4]

よって，図 1の FTAは曖昧性を持つ．図 3には図 1の
FTAに決定化 [5]を適用した結果を示した．図 3からは
決定化の結果が複雑なFTAとなっていることがわかる．

4 一般化曖昧性解消演算
Algorithm 1に有限木オートマトン (FTA)を適用可能
な形に一般化した曖昧性解消演算アルゴリズムの疑似

1FTA では複数の状態を始点として次の状態へと遷移することが
許され，超グラフ [3]の構造で表される．



Algorithm 1一般化曖昧性解消演算アルゴリズム
1: procedure DISAMBIGUATION(A = {Σ,Q, i,F,E})
2: B← trim(A∩A)
3: i′← (i,{i})
4: Q′← Q′∪{i′}
5: Push(Q, i′)
6: R← R∪{(i′, i′)}
7: Add(M(i), i′)
8: while Q ̸= /0 do
9: (p,s)← Pop(Q)

10: if (p ∈ F) and ((p′,s′) /∈ F ′) with (p′,s′)R(p,s) then
11: F ′← F ′∪{(p,s)}
12: end if
13: for σ (k)(p1, . . . , p, . . . , pk)→ q ∈ E do
14: cand← GetCandidate(M,{p1 . . . p . . . pk},(p,s))
15: while |cand|> 0 do
16: {{(p1,s1) . . .(p,s) . . .(pk,sk)},v}← Pop(cand) //s1 = {p′′1,1, . . . , p′′1,ℓ1

}, . . . ,sk = {p′′k,1, . . . , p′′k,ℓk
}

17: for j1, . . . , jk ∈ [1, ℓ1], . . . , [1, ℓk] do //全ての組み合わせについて
18: t←{r ∈ δ ({p′′1, j1 , . . . , p, . . . , p′′k, jk},σ

(k)) : (q,r) ∈ B}
19: end for
20: if σ (k)((p′1,s

′
1), . . . ,(p′,s′), . . . ,(p′k,s

′
k)) → (q, t) /∈ E ′ with (p′1,s

′
1)R(p1,s1) . . .(p′,s′)R(p,s) . . .(p′k,s

′
k)R(pk,sk)

then
21: if (q, t) /∈ Q′ then
22: Q′← Q′∪{(q, t)}
23: Push(Q,(q, t))
24: Add(M(q),(q, t))
25: end if
26: E ′← E ′∪{σ (k)((p1,s1), . . . ,(p,s), . . . ,(pk,sk))→ (q, t)}
27: for {(p′1,s

′
1) . . .(p′,s′) . . .(p′k,s

′
k)} s.t. ((p′1,s

′
1)R(p1,s1) . . .(p′,s′)R(p,s) . . .(p′k,s

′
k)R(pk,sk))

28: and σ (k)((p′1,s
′
1), . . . ,(p′,s′), . . . ,(p′k,s

′
k))→ (q′, t ′) ∈ E ′ do

29: R← R∪{(q, t),(q′, t ′)}
30: end for
31: end if
32: AppendNext(cand,M,{{(p1,s1) . . .(p,s) . . .(pk,sk)},v})
33: end while
34: end for
35: end while
36: return A′ = {Σ,Q′, i′,F ′,E ′}
37: end procedure
38:
39: procedure GETCANDIDATE(M,{p1 . . . p . . . pk},(p,s))
40: cand←{}
41: if |M(p1)|> 0 and . . . and |M(pk)|> 0 then
42: cand← cand∪{{Get(M(p1),1) . . .(p,s) . . .Get(M(pk),1)},1}
43: end if
44: return cand
45: end procedure
46:
47: procedure APPENDNEXT(cand,M,{{(p1,s1) . . .(p,s) . . .(pk,sk)},v})
48: for i← 1 . . .k do
49: if pi ̸= p then
50: v′← v+bi

51: if v′i ≤ |M(pi)| then
52: (pi,s′i)← Get(M(pi),v′i)
53: if {{(p1,s1) . . .(pi,s′i) . . .(pk,sk)},v′} /∈ cand then
54: cand← cand∪{{(p1,s1) . . .(pi,s′i) . . .(pk,sk)},v′}
55: end if
56: end if
57: end if
58: end for
59: end procedure



コードを示す．このアルゴリズムはFTA A=(Σ,Q, i,F,E)
を入力として，FTA A′ = (Σ,Q′, i′,F ′,E ′)を出力する．
このアルゴリズムでは A′における 2つの状態に対し

て，同値関係 Rを定義する．Rは 2つの状態が同じ木
で到達できる実行を持つときに関係を持つ．疑似コー
ドの 2行目では，Aと Aの積集合を計算し，その結果
から終了状態へ到達できない状態を排除した FTAを B
に代入する2．Bに存在する状態は (q,r) (q,r ∈ Q)の形
をとり，qと rが将来を共有するかどうかを定数時間で
チェックするために Bを使う．

3行目では，A′の初期状態 (i,{i})として初期化する．
A′の状態は (p,s) (p ∈Q,s⊆Q∗)の形をとる．sは同じ
木で到達でき，pと将来を共有する状態の集合である．i
は ε遷移によって，iに到達すると考えることができる．
4行目では新たな状態の集合 Q′ に，5行目ではキュー
Qに i′ を追加する．6行目では関係 Rに (i′, i′)を追加
する．7行目では，リストM(i)に i′を追加する．リス
トM(p)は (p, ·) ∈ Q′ を取り出すために構築する．

8から 35行目は新たな状態と辺を構築する繰り返し
処理になっている．10から 12行目では 9行目でキュー
から取り出し状態 (p,s)が終了状態であるかをチェック
し，F ′に登録する．ただし，(p′,s′)R(p,s)が存在する，
すなわち，同じ木で終了状態に至る (p′,s′)がすでに存
在する場合は (p,s)を F ′ に登録しない．

13から34行目では pから出る辺σ (k)(p1, . . . , p, . . . , pk)

→ qごとに処理が進む．14行目のGetCandidate関数で
は，p1, . . . , pk に対してすでに構築された A′ の状態を
リストM(·)の先頭から取り出す (41から 43行目)．た
だし，pに対しては (p,s)を使う．42行目の 1は k次
元の数値ベクトルで，各次元の値は全て 1をとる．

15行目から 33行目の処理は cand に登録された A′

における k 個の状態集合と k 次元の数値ベクトルの
ペアがなくなるまで繰り返される．17 から 19 行目
では，状態集合 s1 から状態集合 sk までに含まれてい
る状態の全組み合わせを考慮して，その各組み合わせ
{p′′1, j1 , . . . , p, . . . , p′′k, jk}ごとに記号 σ (k) で遷移できる状
態 rを取り出す．また，rと qが将来を共有するなら，
新たな状態集合 t の要素とする．

20から31行目では新たな状態 (q, t)と辺σ (k)((p1,s1),

. . . ,(p,s), . . . ,(pk,sk))→ (q, t)の登録を行う．ただし，20
行目で (p′1,s

′
1)R(p1,s1) . . .(p′,s′)R(p,s) . . .(p′k,s

′
k)R(pk,sk)

を持つ辺σ (k)((p′1,s
′
1), . . . ,(p′,s′), . . . ,(p′k,s

′
k))→ (q, t)が

E ′ にすでに存在しないかをチェックし，存在しない場
合のみ 26行目で E ′ に登録を行う．21から 25行目で
は (q, t)が Q′に登録されていないとき，Q′，Q，M(q)
への登録を行う．

27から30行目では (q, t)について関係Rを構築できる
か調べる．((p′1,s

′
1)R(p1,s1) . . .(p′,s′)R(p,s) . . .(p′k,s

′
k)R

(pk,sk))を持つ辺σ (k)((p′1,s
′
1), . . . ,(p′,s′), . . . ,(p′k,s

′
k))→

(q′, t ′)があるとき，(q, t)と (q′, t ′)は同じ木で到達でき

2FTA の積集合演算は O(|Q|2) で計算でき，trim(·) は状態数に対
して線形時間で計算できる．

ることを意味する．よって，29行目でそれらを関係 R
に登録する．

32行目のAppendNext関数では，状態 p1, . . . , p, . . . , pk

の p以外の状態に対して，リストMに登録された次の状
態へ更新することで，A′における k個の状態集合と k次
元の数値ベクトルの新たなペアを作り出す．AppendNext
関数の 50行目の biは i次元目だけが 1，その他の次元
は全て 0を持つ k次元の数値ベクトルを表す．51から
56行目では，i番目の状態を M(pi)に登録されている
次の状態に置き換えることで，新たなペアを candに追
加している．

5 分析

5.1 アルゴリズムの停止性

Algorithm 1では作られる状態と辺の数が有限である
ため，停止することが保証される．なぜなら，FTA A
の状態に対して，可能な部分集合 sの数は有限なので，
作られる状態 (p,s)の数も有限となり，また，(p,s)か
ら作られる辺の数は，多くても，Aにおける pから出る
辺の数に一致するからである．最悪の場合，部分集合 s
を指数関数的に構築することがあるので，Algortihm 1
の動作には指数関数時間かかる．

5.2 アルゴリズムの正当性

補題 5.1 有限木オートマトン (FTA) Aに対して，Algo-
rithm 1を動かしたとき，状態 (q, t)と (q′, t ′)が作られ
るとする．そのとき，(q, t)と (q′, t ′)が初期状態から同
じ木で到達できるなら，関係 (q′, t ′)R(q, t)が作られる．

証明 木の高さ hに対して，数学的帰納法により証明す
る．(q, t)と (q′, t ′)が初期状態の場合，Algorithm 1の 6
行目から関係 (q′, t ′)R(q, t)が作られ，共に εで到達でき
る．木の高さ h≤ nのとき，補題 5.1が成り立つと仮定
する．ここで x = σ(x1, . . . ,xk) (σ ∈ Σ(k), x1, . . . ,xk ∈ TΣ)
を高さ n+1の木とし，(q, t)と (q′, t ′)は共に xで到達
できるとする．このとき，x1によって到達する (p1,s1)，
. . .，xk によって到達する (pk,sk)が存在し，σ を読み
込むことで (q, t)へと到達する．同様に，x1 によって
到達する (p′1,s

′
1)，. . .，xk によって到達する (p′k,s

′
k)が

存在し，σ を読み込むことで (q′, t ′)へと到達する．こ
こで仮定から (p1,s1)R(p′1,s

′
1)，. . .，(pk,sk)R(p′k,s

′
k)が

存在し，Algorithm 1 の 27 から 30 行目の動作によっ
て，(q, t)R(q′, t ′) が作られることが保証される．逆は
Algorithm 1の 27から 30行目で自明である． 2

命題 5.1 FTA Aに対して，Algorithm 1を動作させたと
き，構築される FTA A′ は曖昧性を持たない．



証明 A′における初期状態 i′から F ′への 2つの実行 d1

と d2 は同じ木 x (x ∈ TΣ)を構築すると考える．
もし x = εなら，d1と d2は初期状態 (i,{i})から (i,{i})
への実行である．よって，d1 = d2は明らかである．ここ
で d1(root) = (q1, t1)，d2(root) = (q2, t2)とする．(q1, t1)
と (q2, t2)は共に木 xによって到達できるので，補題 5.1
から (q1, t1)R(q2, t2)が存在する．Algorithm 1の 10から
12行目の動作で，関係 Rを持つ 2つの状態が共に最終
状態になることはないので，(q1, t1) = (q2, t2)となる．
もし x = ε なら，d1 と d2 は一致する．一方，x ̸= ε
なら，x = σ(x1, . . . ,xk) (x1, . . . ,xk ∈ TΣ，σ ∈ Σ(k))と書
ける．ここで，実行 d1 と d2 は状態 (q1, t1) へ記号 σ
で遷移する辺 e1 = σ((p′1,s

′
1), . . . ,(p′k,s

′
k))→ (q1, t1) と

e2 = σ((p′′1 ,s
′′
1), . . . ,(p′′k ,s

′′
k ))→ (q1, t1) によって，状態

(p′1,s
′
1), . . . ,(p′k,s

′
k)への各実行 d′1, . . . ,d

′
k，状態 (p′′1 ,s

′′
1),

. . . ,(p′′k ,s
′′
k )への各実行 d′′1 , . . . ,d

′′
k へと分解できる．d′1と

d′′1 は共に木 x1に対する実行であり，補題 5.1から，関係
(p′1,s

′
1)R(p′′1 ,s

′′
1)が存在する．同様に，(p′2,s

′
2)R(p′′2 ,s

′′
2)，

. . .，(p′k,s
′
k)R(p′′k ,s

′′
k ) も存在する．ここで Algorithm 1

の 20行目のチェックにより，遷移 e1 と e2 の両方が認
められることはない．よって，(p′1,s

′
1) = (p′′1 ,s

′′
1)，. . .，

(p′k,s
′
k) = (p′′k ,s

′′
k )が成り立たなければならない．この

過程を d′1と d′′1，. . .，d′kと d′′k へ各々再起的に繰り返し
適用することで，実行 d1 = d2 が証明できる． 2

補題 5.2 FTA Aに対して，Algorithm 1を動作させたと
き，状態 (p,s)が構築されるとする．そのとき，初期状
態から木 uと vで (p,s)へ到達できるとすると，A上で
木 uで到達でき，かつ，pと将来を共有する状態の集
合は，A上で木 vで到達でき，かつ，pと将来を共有す
る状態の集合に一致する．

証明 木 uの高さに対する数学的帰納法によって，次
のことを示す．FTA A′ 上において状態 (p,s)が木 uで
到達できるとき，sは A上において uで到達でき，か
つ，pと将来を共有する状態の集合である．
u = εのとき，Algorithm 1の 3行目から上のことは明ら
かである．height(u)≤ nのとき，上のことが成り立つと
仮定する．ここで木u=σ(u1, . . . ,uk)とする (u1, . . . ,uk ∈
TΣ，σ ∈ Σ(k))．状態 (p,s)は木 uによって到達できると
き，木 u1で到達できる (p1,s1)，. . .，木 ukで到達でき
る (pk,sk)が存在し，記号 σ (k)を読み込んで状態 (p,s)
へ到達できる必要がある．仮定から s1 は木 u1 で到達
でき，かつ，p1 と将来を共有する状態の集合である．
s2, . . . ,skについても，仮定からそれぞれ同様のことが言
える．Algorithm 1の 18行目で s1, . . . ,skに対して，その
要素の組み合わせを考えて，sが構築される (疑似コー
ドでは t)．よって，sに含まれる全ての状態は木 uで到
達でき，pと将来を共有している．
逆に，木 uで到達でき，かつ，pと将来を共有してい
る状態 q があるとする．そのとき，木 u1 で到達でき
る状態 q1，. . .，木 uk で到達できる状態 qk が存在し，
記号 σ による遷移が存在する．状態 q1，. . .，qk から
記号 σ で状態 qへと遷移可能であり，かつ，状態 p1，

. . .，pk から記号 σ で状態 pへと遷移可能である．ま
た，状態 pと qは将来を共有しているので，状態 p1と
q1，. . .，状態 pk と qk も各々将来を共有している．仮
定から，s1 は木 u1 で到達でき，かつ，p1 と将来を共
有している状態の集合である．それゆえ，s1は q1を含
む．同様のことが，s2，. . .，sk についても言える．こ
こで，q ∈ δ ({q1, . . . ,qk}σ (k))，かつ，qは pと将来を共
有しているので，sは qを含む．これより，sは木 uに
よって到達でき，かつ，pと将来を共有する状態の集
合である． 2

補題 5.3 FTA Aに対して，Algorithm 1を動作させたと
き，FTA A′ ができるとする．Aにおいて，木 xで到達
できる状態 qがあるとする．そのとき，ある集合 t に
対して，木 xで到達できる状態 (q, t)が A′に存在する．

証明 木 xの高さに対する数学的帰納法によって証明
する．x = ε のとき，Algorithm 1の 3，4行目から上の
性質は明らかである．height(x) ≤ n のとき，補題 5.3
が成り立つと仮定する．ここで x = σ(x1, . . . ,xk)とし，
height(x) = n+1で σ ∈ Σ(k)とする．もし，FTA A上で
状態 qが木 xで到達できるならば，木 x1で到達できる
状態 q0，. . .，木 xk で到達できる状態 qk が A上には存
在し，記号 σ を読み込んで，状態 qへと遷移できる．仮
定から，FTA A′には，木 x1で到達できる状態 (q1,s1)，
. . .，木 xk で到達できる状態 (qk,sk)が存在する．ここ
で，Algorithm 1の 13から 26行目の作業によって，ある
t0 (18行目で定義される)に対して，状態 (q1,s1)，. . .，
(qk,sk) から記号 σ を読み込んで状態 (q, t0) への遷移
が構築されるときは補題 5.3の性質が成り立つことは
明らかである．一方で，20行目の検証からこの遷移の
構築が行われない場合，A′には関係 (q′1,s

′
1)R(q1,s1)を

持つ状態 (q′1,s
′
1)，. . .，関係 (q′k,s

′
k)R(qk,sk)を持つ状態

(q′k,s
′
k) が存在し，記号 σ を読み込んで状態 (q, t0) へ

の遷移が認められている．ここで，状態 (q′1,s
′
1)，. . .，

(q′k,s
′
k)から記号 σ で (q, t0)への遷移があることから，

状態 q′1，. . .，q′k から記号 σ で状態 qへの遷移が存在
することになる．それゆえ，A において，状態 q1 と
q′1，. . .，状態 qkと q′kは各々，将来を共有している．関
係 (q′1,s

′
1)R(q1,s1)，. . .，関係 (q′k,s

′
k)R(qk,sk)より，補

題 5.1から，状態 (q′1,s
′
1)と (q1,s1)は共通の木 x′1，. . .，

状態 (q′k,s
′
k)と (qk,sk)は共通の木 x′kで各々到達できる．

それゆえ，(q1,s1)は木 x1と x′1の両方，. . .，(qk,sk)は
木 xkと x′kの両方で各々到達可能である．補題 5.2から
Aにおいて，木 x1によって到達可能で，かつ，状態 q1

と将来を共有している状態の集合は，木 x′1によって到
達可能で，かつ，状態 q1と将来を共有している状態の
集合と同一である．同様のことは，2，. . .，kでも言え
る．状態 q1と q′1は将来を共有し，共に，木 x′1で到達
できるので，q′1には木 x1でも到達できなければならな
い．同様のことは，2，. . .，kでも言える．
ここで木 x1で (q′1,s

′
1)，. . .，木 xkで (q′k,s

′
k)に到達する

ならば，木 xによって状態 (q, t0)に到達できることは
明らかである．もしそうでなければ，仮定から，A′に



は木 x1で到達できる状態 (q′′1 ,s
′′
1)，. . .，木 xk で到達で

きる状態 (q′′k ,s
′′
k )が存在し，状態 q′′1，. . .，q′′k からは記

号 σ によって状態 qへと遷移できる．ここで，(q1,s1)，
. . .，(qk,sk)に対して行った上の説明を，(q′′1 ,s

′′
1)，. . .，

(q′′k ,s
′′
k )に対して行う．そうすると，木 xで (q, t0)へ到

達できる実行が見つかるか，または，A′において，状
態 (q′′′1 ,s

′′′
1 )，. . .，(q′′′k ,s

′′′
k ) が見つかり，これらは各々

(q1,s1)，. . .，(qk,sk)と同じ性質を持つことがわかる．
A′ の状態は有限なので，この手続きを繰り返せば，A′

において，木 xで到達できる状態が見つかる． 2

補題 5.4 FTA Aに対して，Algorithm 1を動作させたと
き，FTA A′ ができるとする．このとき，L(A′) ⊆ L(A)
である．

証明 Aにおいて，木 xで最終状態 q ∈ F に到達できる
とする．補題 5.3から，A′において，木 xで到達できる
状態 (q0, t0)が存在する．もし，Algorithm 1の 10から
12行目の操作によって終了状態となれば，木 xは A′に
よって受理される．一方で，もし終了状態とならなけ
れば，関係 (q1, t ′0)R(q0, t0)を持つ終了状態 (q1, t ′0)が存
在しなければならない．ここで (q1, t ′0)R(q0, t0)が存在
することから，それら 2つの状態は共に木 x′で到達で
きる．(q0, t0)は木 xと x′の両方で到達できるので，補
題 5.2から，木 xで到達でき，かつ，q0 と将来を共有
する状態の集合と，木 x′で到達でき，かつ，q0と将来
を共有する状態の集合は同一である．q0と q1は終了状
態であり，共に木 x′ で到達できるので，q1 は q0 と将
来を共有している．よって，q1は xで到達可能である．
ここで，木 x で状態 (q1, t ′0) に到達するならば，A′ に
おいて，木 xで到達できる状態が存在する．もし，そ
うでないならば，補題 5.3から，A′ において，木 xで
到達できる状態 (q1, t1)が存在する．ここで，(q1, t1)に
対して，(q0, t0)と同じように，上の説明を行う．そう
すると，A′ において，木 x で到達する終了状態が見
つかるか，また，(q0, t0)と同一の性質を持つ別の状態
(q2, t2) (q0 ̸= q1 ̸= q2)が見つかる．A′の状態は有限なの
で，この過程を繰り返すことで木 xで到達できる終了
状態が見つかる． 2

命題 5.2 FTA A に対して，Algorithm 1 を動作させて
FTA A′ ができるとする．このとき，A′ は A と等価で
ある．

証明 Algorithm 1の動作では，A′に実行 r = [(p1,s1), . . . ,

(pk,sk)]が存在するのは，Aに実行 r′ = [p1, . . . , pk]が存
在するときだけである．また，A′ で状態 (p,s)が終了
状態となるのは，Aに終了状態 pが存在するときだけ
である．よって，実行 rによって，木 xが受理されるな
ら，Aでも木 xは受理される．これは L(A) ⊆ L(A′)を
示している．逆は，補題 5.4で示した． 2

以上，命題 5.1と命題 5.2から定理 5.1が導ける．

定理 5.1 FTA Aに対して，Algorithm 1を動作させて得
られる FTA A′ は曖昧性がなく，Aと等価である．

6 むすび
本稿では，有限状態オートマトン及び有限木オート

マトンから曖昧性を解消するための一般的な演算を考
案し，そのアルゴリズムの正当性に証明を与えた．本稿
ではアルゴリズムの原理に焦点を当てたが，実用化で
はオートマトンに重みを考えることが重要となる．現
在，ここで提案した一般化曖昧性解消演算を重み付き
オートマトンへ拡張する研究を進めているが，それに
ついては別の文献で詳細を触れたいと考えている [9]．
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