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概要: 十分完全性を持つ関数プログラムは任意の入力
値に対して出力値の存在が保証されるため，十分完全
性の証明法の研究は重要である．本論文では，依存対
法と呼ばれる停止性証明法を土台にした再帰構造の静
的解析に基づく十分完全性の証明法を与える．本手法
はプログラマーの直感に合致し，それゆえに適用範囲
も広く強力な手法である．また，提案した手法の正当
性を，型付き λ計算の停止性証明で導入された強計算
性の概念を用いて示す．本手法は，依存対法に強計算
性を組み合わせる事に成功した初めての成果である．

1. はじめに
関数プログラミング言語は，計算の対象を関数定義

の形で宣言的に記述することによりプログラミングを
行う言語である．関数プログラミング言語の特長とし
ては参照透明性や高階関数の導入による抽象化などが
挙げられる．関数プログラミング言語における重要な
性質の一つに十分完全性と呼ばれる概念がある．関数
プログラムが十分完全性を持つとは，任意の入力値に
対して出力値が存在することである．
関数プログラムに操作的意味を与える計算モデルの

1つに項書換え系と呼ばれるモデルがある [2]．例えば，
自然数上の加算と乗算に対応する項書換え系R1, R2は
以下のように与えられる．なお，慣例に従い，自然数
0, 1, 2, . . .を項 0, s(0), s(s(0)), . . .で表している．

R1 =
{

+(x, 0) → x
+(x, s(y)) → s(+(x, y))

R2 = R1 ∪
{ ×(x, 0) → 0
×(x, s(y)) → +(×(x, y), x)

項書換え系は関数プログラムで広く利用されている高
階関数を直接取り扱うことができないため，高階関数
を直接取り扱える高階書き換え系の研究が近年盛んに
行われている．しかし，高階書換え系の研究は理論的興
味が優先されてきたため，関数プログラミング言語のモ
デルとして見た場合には，不必要に高度な表現力を持つ
定式化が行われてきた．この反省にもとづき我々は，理
論的に取り扱いやすいように制限しながらも関数型プ
ログラムに操作的意味を与えるのに十分な表現力を持
つ高階の書き換え系である単純型項書換え系 (simply-
typed term rewriting system; STRS) を提案した [3]．
例えば代表的な高階関数である (左)畳み込み関数 foldl
は次の STRS R3で与えることができる．{

foldl(f, z, nil) → z
foldl(f, z, cons(x, xs)) → foldl(f, f(z, x), xs)

ここで，慣例に従い構成子 nil, cons を用いてリス
トを表現している．関数 foldl を用いると，リスト
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([x1, . . . , xn])の要素の総和 (x1 + · · ·+xn)を与える関
数 sumと総積 (x1× · · · × xn)を与える関数 prodを次
の STRS R4, R5のように与えることができる．

R4 = R1 ∪R3 ∪ {sum(xs) → foldl(+, 0, xs)}
R5 = R2 ∪R3 ∪ {prod(xs) → foldl(×, s(0), xs)}

この例のように高階関数を用いると高いレベルの抽象
化を実現でき，言語の表現力やプログラムの再利用性
を高めることができる．
ところで，上述の関数 sumや prodは十分完全性を

持つ (任意の入力値に対し出力値が存在する)だろう
か？この事実は直感的に正しいと考えられるが，機械
的に検証するのはかなり難しい．この困難は高階変数
の理論的取り扱いの難しさに起因する．
例として，STRS R3を考えてみる．多くのプログラ

マーは foldlの定義は十分完全性を持つと考えるであ
ろうが，その理由は再帰定義の部分で第 3引数 (次式
の下線部)が減少し，それゆえに有限回の簡約で出力
値が求まると考えるためであろう．

foldl(f, z, cons(x, xs)) → foldl(f, f(z, x), xs)

しかしながら，次の関数 fooを R3に追加すると状況
が一変し，直感どおりの動作をしなくなる．

R6 = R3 ∪ {foo(z, x) → foldl(foo, z, cons(x, nil))}
実際，実行時において foldlと fooは相互に再帰呼び
出しを繰り返し続け，出力値は存在しない．すなわち，
実行時には次式の下線部の部分にも (相互)再帰関係が
発生するため，再帰構造の動的解析を行う場合は高階
変数 f を無視できないのである．

foldl(f, z, cons(x, xs)) → foldl(f, f(z, x), xs)

もちろん，高階変数 f に代入されうる全ての関数を解
析すれば，R4, R5が十分完全性を持ち R6が持たない
ことを示すことができる．しかしながら，プログラミ
ング時に高階変数 f に代入される可能性がある全ての
関数を考慮に入れるプログラマーは皆無であろう．そ
れにも関わらず，多くのプログラマーは foldlの定義
が妥当であると確信するであろう．しかし前述の議論
より，この直感が正当であるためには何らかの制限が
必要であることが見て取れる．本研究では，この直感
に従った十分完全性の証明法，すなわち，

(I) 高階変数を考慮せず再帰構造の静的解析のみによ
る十分完全性証明法，

を提案する．また，この証明法が妥当であるための十
分条件を調査する．結論として，以下の 4条件を全て
満たすことが (I)が健全であるための十分条件となる
ことを述べる．

(II) 擬簡約性
(III) 高階成長性
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(IV) 再帰構造が基本型限定
(V) 比較引数が非増加的

なお，先程の fooの例では条件 (IV)が成立しないた
め再帰構造の静的解析が適用できない．これらの 4条
件は，fooの例のような人工的な例を除く多くの関数
プログラムが持つ性質であり，それゆえに提案した手
法は広い範囲のプログラムに対して有効である．なお，
この健全性の証明は Taitが型付き λ計算の停止性証明
に導入した強計算性の概念を用いている [5]．なお本論
文の成果は，依存対法に基づいている．これは Artsと
Gieslが項書換え上で提案し [1] STRS上へは草刈が拡
張した [3]．依存対法に強計算性の概念を導入すること
に成功したのは本論文が初めてである．

2. 準備
本節では文献 [3]に基づき，論文中で必要となる単

純型項書換え系に関する諸概念を与える．
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に出現する全
ての変数の集合を V ar(t)で表す．項 t ≡ a(t1, . . . , tn)
の根の位置の記号 aを root(t)で記す．
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))は，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)) で定義され

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，葉の位置，すなわち，引数を持たな
い形式で一箇所だけ出現する項である．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，ある文脈C[ ]
が存在して t ≡ C[t′]となることである．項 tの部分項
全体を Sub(t)で記す．
空でない基本型の集合をBで表す．Bから生成される

単純型の集合 Sは，右結合性を持つ型構成子→を用い
て S ::= B | (S → S)として定義される．本論文では，
単純型を単に型と呼ぶ事がある．型関数 τは Σ∪Vから
Sへの関数である．項 t ≡ a(t1, . . . , tn)が単純型αを持
つとは，τ(a) = α1 → · · · → αn → αかつ，各 tiが単
純型 αiを持つことである．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，全ての基本型を
持つ項からなる集合，全ての変数を含まない単純型項
からなる集合を，それぞれ Tτ (Σ,V), T Bτ (Σ,V), Tτ (Σ)
で記す．項 tの基本型を持つ部分項の全体を SubB(t)
で記す．Vhで高階変数，すなわち，基本型でない単純
型を持つ変数全てからなる集合を記す．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[t]のように
書いた場合には，tθ, C[t]は共に単純型を持つとする．
単純型書き換え規則とは root(l) ∈ Σ, V ar(l) ⊇

V ar(r)，τ(l) = τ(r) ∈ B 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 (simply-typed term rewriting system; STRS)とは

単純型書き換え規則の有限集合である．STRS Rにお
いて単純型項 sが tに書き換えられるとは，ある規則
l → r ∈ Rと代入 θと文脈 C[ ]が存在して s ≡ C[lθ]
かつ t ≡ C[rθ]となることである．このとき，s →R t，
または単に s → tと記す．

Rを STRSとする．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 と記す．
また，Rの被定義記号でない関数記号を Rの構成子と
呼び，Rの構成子全体からなる集合を CRで記す．単
純型項 tが値であるとは ∀t′ ∈ SubB(t), root(t′) ∈ CR

となることである．Rにおける値の集合を V al(R)で
記す．書換え可能な項が複数存在する場合，直下の部
分項が全て値である項を書き換える戦略を値呼び (call
by value)と呼ぶ．値呼び戦略による書換えを→cbvで
記す．また，任意の x ∈ V ar(t)に対し θ(x) ∈ V al(R)
となる代入 θを tに対する値代入と呼ぶ．

Rを STRSとする．Rが停止性 (strongly normaliz-
ing)を持つとは (SN(R)と記す)，t0 →R t1 →R · · · の
ような無限列が無いことである．項 tが十分完全性 (suf-
ficient completeness)を持つとは (SCcbv(t)と記す)，あ
る c ∈ V al(R)について t

∗−→cbv cを満たすことである．
Rが十分完全性を持つとは (SCcbv(R)と記す)，任意
の t ∈ Tτ (Σ)に対し SCcbv(t) となることである (本
論文では値呼び戦略に特化して議論する)．Rが擬簡
約化可能 (quasi-reducible) であるとは (QR(R) と記
す)，任意の f ∈ DR と c1, . . . , cn ∈ V al(R)に対し，
τ(f(c1, . . . , cn)) ∈ B ならば f(c1, . . . , cn)が書き換え
可能であることである．
各関数記号 f ∈ Σに対し，印付記号 f# を用意す

る．また，t#で tの root記号を対応する印付記号で
置き換えた項を表す．ここで，root(t) ∈ V の場合に
は t# ≡ tとする．u → r ∈ Rかつ v ∈ SubB(r)か
つ root(v) ∈ DR ∪ Vhであるとき，項の対 〈u#, v#〉を
依存対であると呼ぶ．依存対の全体を DP (R)で記す．
擬順序&が弱簡約化順序であるとは，&が文脈と代入
に閉じ，�が整礎かつ代入に閉じていることである．

命題 2.1 [3] 任意の tに対し t & t#となる弱簡約化順
序&が存在して R ⊆&かつDP (R) ⊆�が成立するな
らば STRS Rは停止性を持つ．

擬簡約性は容易に判定可能であり，擬簡約性と停止
性を持つ STRSは十分完全性を持つ．よって，本命題
は十分完全性の証明法を与える．
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))は以下で定
義される．

{
a(π(t1), . . . , π(tn)) if a ∈ V
a(π(ti1), . . . , π(tim)) if π(a)≤n = [i1, . . . , im]

狭義の半順序 >から，s &π tを π(s) ≥ π(t)で定義す
る．なお，TRSにおいては任意の簡約化順序 >(文脈
と代入に閉じた整礎な狭義の半順序)に対して &π は
弱簡約化順序になるが [1]，STRSでは，&πが弱簡約



化順序になるためには (本論文中の例題は全て満たす)
適当な制限が必要となる [4]．

3. 静的再帰構造解析による十分完全性証明法
先ず，再帰構造を再帰対の概念を用いて定式化する．

定義 3.1 (再帰対) DR 上の擬順序 &fcは次で定義す
る関係 &′fcの反射推移閉包として定義する．

• f &′fc g
def⇐⇒ f(l1, . . . , ln) → C[g(r1, . . . , rm)] ∈ R

STRS Rの再帰対 (recursion pair)全体からなる集合
RP (R)を以下で定義する．

•RP (R) def=={〈u#, v#〉∈DP (R) |root(u)∼fc root(v)}
例えば，R4の再帰対 RP (R4)は以下の 2つになる．
{ 〈+#(s(x), y), +#(x, y)〉
〈foldl#(f, z, cons(x, xs)), foldl#(f, f(z, x), xs)〉

なお，R4の依存対DP (R4)は RP (R4)の 2つに以下
の２つを加えた 4つの対になる．{ 〈foldl#(f, z, cons(x, xs)), f(z, x)〉

〈sum#(xs), foldl#(+, 0, xs)〉
再 帰 対 は 静 的 な 再 帰 構 造 に 対 応し 高 階

変 数 を 考 慮 す る 必 要 が な い の で ，依 存 対
〈foldl#(f, z, cons(x, xs)), f(z, xs)〉 は RP (R) に
含まれない．次に本節で提案する証明法の土台をなす
強計算性の概念を与える．

定義 3.2 (強計算性) STRS Rにおいて，強計算性を
持ち型αを持つ項の集合SCTα(R)を以下のように単純
型の構成に基づき帰納的に定義する．なお，α = α1 →
· · · → αn → β かつ β ∈ Bであるとする．
t ∈ SCTα(R) def⇐⇒

∀ti ∈ SCTαi(R) ∩ V al(R), SCcbv(t(t1, . . . , tn))

ここで，SCT (R)を
⋃

α∈S SCTα(R)で，SCV (R)を
SCT (R) ∩ V al(R)で定義する．

定義より直ちに次の補題が導かれる．

補題 3.3

(1) t ∈ T Bτ (Σ,V)かつ ∃t′(t ∗−→cbv t′ ∈ SCT (R))なら
ば t ∈ SCT (R)．

(2) t ∈ SCT (R)かつ t1, . . . , tn ∈ SCV (R) ならば
t(t1, . . . , tn) ∈ SCT (R)

(3) t ∈ SCT (R)ならば，ある c ∈ SCV (R)が存在し
て t

∗−→cbv c．

定義 3.4 (基本型限定再帰構造) STRS Rが基本型限
定再帰構造を持つとは，全ての 〈u#, v#〉 ∈ RP (R)に
ついて τ(v#) ∈ B が成立することである．
定義 3.5 (高階成長性) STRS Rが高階成長性を持つ
とは，全ての a(l1, . . . , ln) → r ∈ Rと r中に出現する
高階変数 zに対し，ある iで li ≡ zとなることである．

定義 3.6 (比較引数) 比較 s �π a(t1, . . . , tm)におい
て i ∈ π(a)であるとき tiを比較引数と呼ぶ．

定義 3.7 (堅固) 項 tが堅固 (firmness)であるとは，t
におけるどの変数の出現も引数を持たないことである．

補題 3.8 u# >π v#が成立し，全ての比較引数が堅固
な構成子項であるとする．このとき任意の値代入 θ̃に
対し，v#θ̃

∗−→cbv c ⇒ π(v#θ̃) ≡ π(c)が成立．

補題 3.9 &πを弱簡約化順序とし，基本型限定再帰構
造と高階成長性を持つ STRS Rが以下を満たすとする．

(1) 任意の 〈u#, v#〉 ∈ RP (R)に対して，u# �π v#

が成立し，全ての比較引数が堅固な構成子項．
(2) QR(R)

a ∈ DR, ci ∈ SCV (R), τ(a) = α1 → · · · → αm →
β, n(≤ m)とすると a(c1, . . . , cn) ∈ SCT (R)が成立．

証明 τ(u) = α1 → · · · → αn → αかつ α ∈ B である
とき，ar(u) = nと記すことにする．t ≡ a(c1, . . . , cn)
とする．項上の順序 I を，>fc，自然数上での大小
比較，�π の辞書式結合によって定義し，Iを用いて
(a, ar(t), t#)に関する帰納法で t ∈ SCT (R)を示す．
• τ(t) = α1 → · · · → αm → βの場合．
各 iで cn+i ∈ SCV (R)とし t′ = t(cn+1, . . . , cn+m)と
すると，root(t) ∼fc root(t′)かつ ar(t) = m > 0 =
ar(t′)であるので，t I t′となる．故に，帰納法の仮定
から t′ ∈ SCT (R)．よって t ∈ SCT (R)．
• τ(t) ∈ Bの場合．
各 ciは値であるので，QR(R)より，ある l → r ∈ R
と値代入 θ̃が存在して，t ≡ lθ̃ →cbv rθ̃ ≡ t′．補題
3.3(1)より，t′ ∈ SCT (R)であることが示せれば十分．
∀r′ ∈ Sub(r).r′θ̃ ∈ SCT (R)であることを r′に関する
帰納法で示すことにより t′ ≡ rθ ∈ SCT (R)を示す．

r′ = a′(r′1, . . . , r
′
m)とする．内側の帰納法の仮定よ

り ∀i.r′iθ̃ ∈ SCT (R)であるので，ある c′1, . . . , c
′
m ∈

V al(R) が存在して，r′θ̃ ≡ (a′θ̃)(r′1θ̃, . . . , r
′
mθ̃)

∗−→cbv (a′θ̃)(c′1, . . . , c
′
m)．以下では (a′θ̃)(c′1, . . . , c

′
m) ∈

SCT (R) を示す．これにより題意が導かれる．
(i) a′ ∈ DR, τ(r′) ∈ B, a ∼fc a′の場合．
a′θ̃ ≡ a′である．〈l#, r′#〉 ∈ RP (R)であるので，条件
(1)より l# �π r′#となり，l#θ̃ �π r′#θ̃が成立．また，
条件 (1)と補題 3.8より π(r′#θ̃) ≡ π(a′#(c′1, . . . , c

′
m))．

よって，l#θ̃ ≡ a#(c1, . . . , cn) �π a′#(c′1, . . . , c
′
m) と

なり a(c1, . . . , cn) I a′(c′1, . . . , c
′
m) となる．よって外

側の帰納法の仮定より a′(c′1, . . . .c
′
m) ∈ SCT (R)．

(ii) a′ ∈ Vhの場合．
Rは高階成長性を持つので，a′ ≡ liとなる iが存在す
る．a′θ̃ ≡ ci ∈ SCV (R) ⊆ SCT (R)であるので補題
3.3(2)より (a′θ̃)(c′1, . . . .c

′
m) ∈ SCT (R)が成立．

(iii) a′ ∈ DRかつ (i)以外の場合．
Rは基本型限定再帰構造を持つことを考えて a >fc a′

が成立．よって，帰納法の仮定より題意成立．
(iv) a′ ∈ CR または a′ ∈ V ∧ τ(a′) ∈ Bの場合．
(a′θ̃)(c′1, . . . , c

′
m) ∈ V al(R)なので題意成立． ¤

定理 3.10 &π をある弱簡約化順序とし，基本型限定
再帰構造と高階成長性を持つ STRS Rが以下を満たす
とする．このとき，SCcbv(R)が成立．

(1) 任意の 〈u#, v#〉 ∈ RP (R)に対して，比較 u# �π

v#が成立し，全ての比較引数が堅固な構成子項．
(2) QR(R)



証明 補題 3.3(3)より，∀t ∈ Tτ (Σ). t ∈ SCT (R)を示
せば良い．これは，補題 3.9を用いることにより，tの
構造に関する帰納法で容易に証明できる． ¤
本定理を用いると，文献 [4]で提案された再帰経路

順序ベースの&rpo
π を用いて，1節で与えたR1から R5

までの全ての STRSの十分完全性を示すことができる．
例えば，π(+#) = [1], π(foldl#) = [3]とすることによ
り，全ての RP (R4)の再帰対に対し以下のような順序
付けが成立し，SCcbv(R4)を証明することができる．

π(+#(s(x), y)) ≡ +#(s(x))

>rpo +#(x) ≡ π(+#(x, y))

π(foldl#(f, z, cons(x, xs))) ≡ foldl#(cons(x, xs))

>rpo foldl#(xs) ≡ π(foldl#(f, z, xs))
この例は，我々の手法が高階変数の影響を事実上除

去できる事を示している．
一方，定理 3.10は比較引数として堅固な構成子項し

か使えない．R1から R5までの STRSは構成子上の再
帰で定義されていたため定理 3.10が適用できたが，減
算のようななんらかの意味で減少する関数を用いた再
帰構造には適用できない．例えば，次の STRS R7は
減算を用いて除算の定義を与える．なお，⊥は 0によ
る除算エラーを表現する．




−(x, 0) → x, −(⊥, y) → ⊥
−(0, y) → 0, −(x,⊥) → ⊥

−(s(x), s(y)) → −(x, y),
÷(x, 0) → ⊥, ÷(x,⊥) → ⊥

÷(0, s(y)) → 0, ÷(⊥, y) → ⊥
÷(s(x), s(y)) → s(÷(−(x, y), s(y)))





RP (R7)は以下のようになる．{ 〈−#(s(x), s(y)),−#(x, y)〉
〈÷#(s(x), s(y)),÷#(−(x, y), s(y))〉

}

残念ながら定理 3.10は SCcbv(R7)を示すことができな
い．これは，÷の定義中の再帰構造において構成子項
上の再帰でなく減算 −を用いて再帰をかけている (上
式の下線部) ためである．次に，SCcbv(R7)を示すた
めに非増加関数の概念を提案する．

定義 3.11 (非増加的) f ∈ Σが，&πに対し非増加関
数記号であるとは，f ∈ CRであるか，または f ∈ DR

かつ root(l) .fc f である任意の l → r ∈ Rに対し，r
が堅固かつ l &π rを満たす&πが存在することである．
また，項 tが &πに対し非増加的であるとは，tが堅固
であり tに出現する関数記号が全て非増加関数記号で
あることである．

補題 3.12 項 tが&πに対し非増加的であるとき，どの
値代入 θ̃に対しても tθ̃

∗−→cbv c ∈ V al(R) =⇒ tθ̃ &π c．

証明 tθ̃ →n
cbv c ∈ V al(R)として，nと |t|に関する 2

重帰納法で証明できる． ¤
定理 3.13 &π をある弱簡約化順序とし，基本型限定
再帰構造と高階成長性を持つ STRS Rが以下を満たす
とする．このとき，SCcbv(R)が成立．
(1) 任意の 〈u#, v#〉 ∈ RP (R)に対して，比較 u# �π

v#が成立し，その全ての比較引数が非増加的．

(2) QR(R)

証明 補題 3.8を補題 3.12に置き換えることにより定
理 3.10と同様に証明できる． ¤
本定理を用いると SCcbv(R7)を示すことができる．実
際，文献 [4]で提案された再帰経路順序ベースの &rpo

π

を用いると，π(−#) = π(−) = π(÷#) = [1]とし，関
数記号の重み付けを s B−とすることにより以下のよ
うに RP (R7)に対して順序付けが成功する．

π(−#(s(x), s(y))) ≡ −#(s(x))

>rpo −#(x) ≡ π(−#(x, y))

π(÷#(s(x), s(y))) ≡ ÷#(s(x))

>rpo ÷#(−(x)) ≡ π(÷#(−(x, y), s(y)))

4. 終りに
本論文では，高階変数の考慮を必要としない静的再

帰構造の解析による十分完全性証明法を与えた．また，
この証明法が有効に機能するための四条件 (1 節中の
(II–V))を与えた．本論文で提案した手法は再帰解析
において高階変数を考慮必要がないため，次のような
STRSの十分完全性証明に特に有効である．

R8 = {twice(f, x) → f(f(x))}
R9 = {S(f, g, x) → f(x, g(x)), K(x, y) → x}

実際，RP (R8) = RP (R9) = ∅なので，定理 3.10か
ら直ちに SCcbv(R8)と SCcbv(R9)が示せる．さらに，
静的構造のみに着目した手法であるため，SCcbv(R)
が定理 3.10により示された場合，SCcbv(R ∪ R8)と
SCcbv(R ∪ R9)も示せることになる．これは，R8, R9

の右辺に被定義記号が出現しないため RP と >fcを変
化させないからである．このように我々が提案した手
法はモジュラー性や階層性 (hierarchical combination)
と呼ばれる分割統治法に相性が良いと考えられる．一
方，Rの追加により非増加関数は変化する可能性があ
るため定理 3.13の適用にはより詳細な解析が必要とな
る．また，本論文で提案した十分完全性証明法を最内
停止性証明法や停止性証明法に一般化することも可能
だと思われる．これらの研究も今後の課題である．
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