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グラフデータベースにおける正確なTop-kキーワード検索方式 (O)
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あらまし 著者らは, グラフデータベースにおける top-kキーワード検索方式の従来研究 [1] [4]を冗長解抑制を伴った

正確に上位 k個の解を列挙できる算法に改善する. 従来研究 DPBFには冗長解問題と top-k解の最適解問題があるた

め, 正確な top-1解しか出せない. MDPBF法 [4]は DPBF法 [1]の改良として top-k 解 の最適解問題を解決したが,

DPBF法とMDPBF法に存在する冗長解を解決できなかった. 本稿でそれらの冗長解を定義し, その抑制方法を提案

する. 実装できた冗長解抑制付きMDPBFアルゴリズムの性能評価も報告する.
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Abstract We optimize top-k keyword search methods on graph databases from the past researches [1] [4] to exact

top-k keyword search algorithms with redundant answer elimination. As the past research, DPBF [1] can only find

out the first answer exactly in top-k answers. MDPBF [4] resolves the best answer problem in DPBF. In this paper,

we define redundant answers in DPBF [1], MDPBF [4], and propose the methods to eliminate them. We report

performance evaluation of MDPBF algorithm with redundant answer elimination.
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1. 研究背景と目的

近年, 関係データベースのような構造化データや XMLなど

の半構造データを対象とするキーワード検索方式がデータベー

スの研究として注目されている. この研究のうち, グラフでデー

タベースを表して検索を行う方法がある. 関係データベースの

タプルや XMLのタグをノード, 関係データベースの外部キー

参照や XMLの階層関係をエッジと見なせば, 全てのデータを

一つの巨大なグラフに統合して表せる. 本稿はグラフデータ

ベースにおける top-k キーワード検索問題を扱う.

グラフデータベースにおけるキーワード検索問題の一般的

な解決法は二つある. 一つは, l 個のキーワードを入力として,

高々l個の葉ノード集合から唯一の根ノードへの最短経路を併合

して解とする方法 (代表的なアルゴリズムは BANK-I/II [3] [5],

BLINKS [6]) である. もう一つは, 当該葉ノードを含む連結

木に対して成長操作と併合操作を行ってコスト (グラフのエッ

ジの重み総和) 昇順で列挙する方法 (代表的なアルゴリズムは

DPBF [1]) である. BANKS-I/II では, 各葉ノードから成長さ

せた最短経路をルートノードだけで併合する. そのため, 上位 k

個の解は全て近似解となる可能性がある. DPBFでは, ノード

ごとに連結木の成長操作と併合操作を行う. これにより, steiner

木としてのコスト最小の正確な解を計算できるが, 二番目から

上位 k 個の解を列挙する際に近似的に計算するしかないうえ,

得られた解に対して正確に評価されなかったので品質が不明で

ある.

昨年我々は, DPBFの戦略に基づいて top-k の解を厳密に計

算できるMDPBF [4]を提案した. コスト昇順で Top-k の解の

正確さを保証できるが, DPBFの同型木の冗長列挙や, 解とな

る連結木と関係のない空間への無駄な探索により計算速度の著

しい低下という二つの問題がまだ残っている. また, MDPBF

は冗長解列挙の抑制に関して考慮しなかった.

本稿では, 冗長解列挙を回避した冗長抑制付き DPBFに作り

直した後, MDPBF法の戦略に基づいて正確な top-k の解の問

題を解決した冗長抑制付きMDPBFを提案する.

以下, 2節で DPBFの概要を述べる. 3節で DPBF法の問題

の定義と回避方法を述べ, DPBFの原論文のサンプルグラフで



冗長抑制付き DPBFの解を評価する. 4節でMDPBFの概要

を述べる. 5節でMDPBFにおける冗長解の定義と抑制法を述

べ, 冗長抑制付きMDPBF法を提案する. 6節では本稿より提

案される冗長抑制付き MDPBF の時間計算量と記憶量を述べ

る. 7節で性能評価を行う. 8節でまとめる.

2. DPBFの概要 [1]

グラフでのキーワード検索はGST-k [2](Group Steiner Tree)

を求める問題である. GST-kを求める問題は本質的に最小集合

被覆問題と同等であり, NP困難である.

DPBF法 [1]は, 任意のデータグラフから全てのキーワードを

含む Top-k 個の最小コスト連結木を求めるための手法である.

最小コスト連結木とはキーワードを直接含むノードが繋がって

いてエッジの重み総和の最も小さい連結木である. エッジの重

みが小さいほど, ノード間の関係が強いとする. DPBF法の (最

悪) 計算量 (Fibonacci Heap を使う場合) はキーワード l に対

して, O(3ln + 2l((l + log n)n + m))(l :キーワード数, n :ノー

ド数, m :エッジ数) となる. [1]

DPBF 法は以下の漸化式の計算を, キーワード全集合

P(= {p1, p2, ..., pl}) を含む連結木が k 個見つかるまで繰り

返すことによって, GST-k の解を求める. (p,p1,p2, ... は P

の, 空でない任意の部分集合とする)

(ノード v がキーワード部分集合 p を直接含むとき)

To(v,p) = v (1)

(それ以外の場合)

To(v,p) = min{TG(v,p) ∪ TM(v,p)} (2)

where

TG(v,p) = {(v, u) ⊕ To(u,p)|v ∈ N(u)} (3)

TM(v,p) = {To(v,p1) ⊕ To(v,p2)|

(p1 ∩ p2 = φ) ∧ (p1 ∪ p2 = p)} (4)

⊕は, ２つの連結木（または, １つの連結木とエッジ）をマー

ジして新しい連結木を作る演算子を表す.

式 (1)は, ノード v がキーワード部分集合 p を直接含んでい

るとき, To(v,p) を vとすることを表す. このとき To のコスト

は 0となる.

式 (2)は, TG(v,p) または TM(v,p) に含まれる連結木のう

ち, 最小コストを持つ連結木が To(v,p) となることを表す,
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図 1 Tree Grow & Merge

式 (3)は図 1-(a)で示すように, ノード uをルートとする連

結木から, ノード v へ grow することを表す (u, v を V (G) の

任意のノードとする).

式 (4)は図 1-(b)で示すように, (p1∪p2 = p)∧(p1∩p2 = φ)

を満たす p1,p2 に対して T (v,p1)と T (v,p2)を mergeして

新しく T (v,p) を作ることを表す (p1,p2 はキーワード集合 P

の部分集合).

3. DPBFの問題

3. 1 問題点と解決手順

DPBF法ではノートごとにコストの最も小さい連結木を保存

するため, 最適な Top-1解を求めることができる, しかし, 上位

2 から k個までの解については最適ではない. DPBF-kの求め

る連結木は根付き木であり, 同型木という問題で上位 2 から k

個の解は実際に冗長解である可能性が高い. そのため, まず冗

長解の問題を解決し, Top-k の解の最適化を次に扱う.

3. 2 冗長解の定義

我々が考えた冗長解とすべきケースは三つある. 一つはルー

トノード (根ノード) だけが異なってノード集合が全く同じ連

結木である. これは DPBF-kの求める連結木が根付き木である

ので, ルートノードさえ異なると, |V (T )|個の冗長な解が出力
されうる (ここで |V (T )|とは連結木 Tに含まれる頂点の個数

である).

図 2-(a)では同型木上で各ノードをルートにすると同型木の

解が多く出力される. 例えばノード v5をルートノートにして最

適解を得る場合, ノード v3、v4などをルートノードにする連結

木が冗長解となる. もう一つは, 図 2-(b)で示すように, top-k

の解となる連結木から成長させて得られる連結木である.

三つ目の冗長解は共通の経路を経由して, 全キーワードの部

分集合 p を含む連結木を同じルートノードで merge すること

により生成される連結木である. 図 2-(c)で示すように, ノード

uに growしてきた連結木 T ′(u, p1)と T ′(u, p2)をmergeする

と, top-k 解 T (v,P) の冗長解 T (u,P) が生成される. この解

は grow 操作による冗長解よりコストが高い (エッジ (v, u) が

重なってコスト 2回カウントされる). これは冗長解と見なし,

排除すべきである.

3. 3 冗長解の回避方法

3. 3. 1 同型木の冗長解の回避法

同型木の排除については, 同型の連結木の数が多くないの

で, 解と確定される前, 既に解になった同じコストの連結木と木

構造を比較すればすぐに排除できる.

3. 3. 2 解を成長させて得られる冗長解の回避法

DPBF では図 2-(b) の冗長解を回避できていない. 図 3

で示すように, 連結木 T ′(v, {p1}) と T ′′(v, {p2}) はノード
w へ成長させて, さらにノード w で併合操作を行ったら連

結木 Tm(w, {p1, p2}) が得られる. クエリーキーワード集合

P(= {p1, p2} に対しては確かに一つの解であるが, 図 3で見る

と, Tm(w, {p1, p2})は最適解 T (v, {p1, p2})の冗長解であると
よくわかる. DPBFではこの冗長解を回避できていない.

この冗長解問題を解決するために, 最適解を成長させて図
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図 2 冗長解となるケース

2-(b)の冗長性を自動的に回避する方法を導入する. 図 3で説明

すると, 連結木 T ′(w, {p1})と T ′′(w, {p2}) がノード wで併合

されて Tm(w, {p1, p2})という候補解を探索キューに入れて確
定を待つ. その後, コスト昇順の確定により解 T (v, {p1, p2})が
確定し, これをノード w へ成長させて冗長解というマークを付

いた連結木 Tg(w, {p1, p2})が候補としてキューに入る. merge

操作を行う際, 共通エッジのコストが 2 回カウントされるの

で, Tg(w) は Tm(w)のコストより小さい, Tm(w) は Tg(w) に

入れ換えられる. Top-k の解の計算では, コストの異なる解を

出せば, 正しい Top-k 解を見付けられる.連結木 Tg(w)は冗長

解マークが付いているので, 探索処理には入るが, 解としては避

けられる. この操作を繰り返していくと, 図 2-(b)と (c)のよう

なケースの冗長解はすべて回避できる.
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図 3 冗長解を自動的に抑制する

3. 4 冗長抑制付きDPBFの欠点

以上の冗長抑制方針で冗長抑制付きDPBFを実装できた. そ

して ICDE論文 [1]にある例題グラフで解の品質を検証する.

図 4 は ICDE の論文 [1] に使われているデータベースであ

る. それをグラフ化して図 5 で示すようになる. ノードはタ

プルを, エッジは外部キー参照をそれぞれ表す.(エッジの重み

を全部 1にする) 冗長解抑制付き DPBFでクエリキーワード

keyword, DB, Query, Jimによって top-3を出した答えを図 6
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図 7 冗長抑制付き DPBF 法で出せない解 (d)

の (a),(b),(c)に示す.

しかし, 図 7の連結木 (d)は図 6の連結木 (c) よりよい解と

考えられるが, 冗長抑制 DPBFでは出せない解である. 出せな

い原因は, ノートごとに連結木を一個しか覚えないため, 解の連

結木に含まれる潜在的なサブグラフが失われたからである. 正

確な top-k 解を求めることが必要であるので, 我々はこの問題

を解決するためにMDPBF法を [4]で提案した.

4. MDPBF [4]

4. 1 MDPBFの概要 [4]

正確な top-k を求めるためには, 任意の v,p について,



T1(v,p), . . . , Tk(v,p) までを保存して, 計算するようにすれ

ばよい. そこで, 以下の式 (5)–(8) を計算するように, DPBF

法を改良する. 式 (5)–(8)は, それぞれ, 任意の v,p について,

T1(v,p), . . . , Tk(v,p)までを保存しておくように, DPBF法の

式 (1)–(4)を改良したものである.

（v がキーワード pを直接含むとき）

T1(v,p) = v (5)

（それ以外の場合, 1 <= n <= k）

Tn(v,p) = min n (TG(v,p) ∪ TM (v,p) ) (6)

　　 where

TG(v,p) = { (v, u) ⊕ Ti(u,p) | u ∈ N(v), 1 <= i <= k }(7)

TM (v,p) = {Ti(v,p1) ⊕ Tj(v,p2)

| p1 ∩ p2 = ∅ ∧ p1 ∪ p2 = p, i × j <= k } (8)

ここで, Tn(v,p)は, v をルートとし, キーワード pを含む連

結木の中で, n番目に小さいコストを持つ連結木を表す. min n

は, 引数として与えられた連結木の集合から, n番目にコストの

小さい連結木を返す関数を表す. N(v) = {u | (v, u) ∈ E(G) }
は, v の隣接ノードの集合を表す.

式 (5)は, DPBF法の式 (1)と同様に, ノード vがキーワード

pを直接含んでいるとき, T1(v,p)を v（v のみからなる single

node tree）とすることを表す. このとき, DPBF法の場合と同

様に, T1(v,p)のコストは 0となる.

式 (6)は, DPBF法の式 (2)を拡張したものであり, TG(v,p)

または TM (v,p) に含まれる連結木のうち, n番目 (1 <= n <= k)

に小さいコストを持つ連結木が, Tn(v,p) となるということ

を表す. ここで, TG(v,p) は, ノード v の隣接ノード u を

ルートとする連結木 Ti(u,p) (1 <= i <= k) から, ノード v

へ grow した連結木の集合である（式 (7)）. TM (v,p) は,

(p1 ∪ p2 = p) ∧ (p1 ∩ p2 = ∅) となる p1,p2 に対して,

Ti(v,p1) と Tj(v,p2) (i × j <= k) を merge した連結木の集

合である（式 (8)）. 直観的に言えば, v の隣接ノード u を

ルートとする連結木 Ti(u,p) (1 <= i <= k) から v へ grow し

たもの, または, p1 ∪ p2 = pなる p1, p2 に対して, Ti(v,p1)

と Tj(v,p2) (i × j <= k) を merge したもの, のうち, n 番目

(1 <= n <= k) に小さいコストを持つ連結木が Tn(v,p)となる,

ということである.

ここで, 式 (8) の中の i × j <= k という条件について

説明する. 今, Ti(v,p1) ⊕ Tj(v,p2) よりもコストの小さ

い（または等しい）tree merge は, Ti(v,p1) ⊕ Tj(v,p2) を

含めて, 少なくとも, | {T1(v,p1), T2(v,p1), . . . , Ti(v,p1) } ×
{T1(v,p2), T2(v,p2), . . . , Tj(v,p2) } | = i×j 個存在する. よっ

て, i × j > k となる i, j の組み合わせについて, Ti ⊕ Tj は,

top-k の中に入りえない. したがって, i × j <= k となる i, j の

組み合わせについてのみ, tree mergeを行うようにする.

式 (5)–(8) は, 任意の v,p について, 高々 top-k 個の連結木

しか考慮しないで計算を行うが, Tk+1, Tk+2, . . . を部分木とし

Algorithm 1: MDPBF 法

input : データグラフ G, キーワード全集合 P, 出力する結果の数 k

output: GST-k の解

variables:

QG : 連結木をコストの昇順で管理するプライオリティキュー .

QL(v, p) : T1(v, p), . . . , Tk(v, p) をコストの降順で管理するプライオ

リティキュー .

begin1

QG ← ∅;2

for each v ∈ V (G), p⊂=P do QL(v, p) ← ∅;3

for each v ∈ V (G) do4

if v がキーワード部分集合 p を含む then5

T1(v, p) ← v;6

T1(v, p) を QG と QL(v, p) に enqueue;7

num ← 0;8

while QG |= ∅ do9

QG から先頭要素を dequeue. これを Ti(v, p) とする;10

if p = P then11

output Ti(v, p);12

num ← num + 1;13

terminate if num = k;14

for each u ∈ N(v) do15

T (u, p) ← Ti(v, p) ⊕ (v, u);16

if QL(u, p) のサイズが k より小さい then17

T (u, p) を QG と QL(u, p) に enqueue;18

else if s(T (u, p)) < s(Tk(u, p)) then19

Tk(u, p) ← T (u, p);20

Tk(u, p) に関して QG と QL(u, p) を update;21

p1 ← p;22

for each p2 s.t. p1 ∩ p2 = ∅ do23

for all j s.t. 1 <= j <= bk/ic do24

T (v, p1 ∪ p2) ← Ti(v, p1) ⊕ Tj(v, p2);25

if QL(v, p1 ∪ p2) のサイズが k より小さい then26

T (v, p1 ∪ p2) を QG と QL(v, p1 ∪ p2) に27

enqueue;

else if s(T (v, p1 ∪ p2)) < s(Tk(v, p1 ∪ p2))28

then

Tk(v, p1 ∪ p2) ← T (v, p1 ∪ p2);29

Tk(u, p1 ∪ p2) に関して QG と30

QL(v, p1 ∪ p2) を update;

end31

て持つ連結木は, それぞれの v,p について top-k 個の中に入

りえない（GST-k の解になりえない）ので, Tk+1, Tk+2, . . .は

top-k の計算（GST-k の計算）に必要なく, 式 (5)–(8) によっ

て, 確かに, GST-k の厳密解を求められる.

4. 2 MDPBF法の問題

1節で述べたように, MDPBF法 [4]では冗長列挙の抑制を考

慮しなかった. そのため, MDPBFはDPBF [1]の冗長性を持っ

ている.

5. 冗長抑制付きMDPBF

以下, MDPBFにおける冗長解の排除方法を述べる.

まず, 3節の冗長解排除方法をAlgorithm1(MDPBF法)に適

用する. そのうえでさらに, MDPBF特有の冗長性を排除する.
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図 8 MDPBF の冗長解

MDPBFではノードごとに k 個の連結木を保存するので, 同

じ葉ノード集合から異なる経路で同じルートノードに辿り着い

てきた連結木が存在する可能性がある, それを冗長解と見なし

て, 排除すべきである. 図 8に示すように, 同じ葉ノード集合を

持つ連結木 T1(v4, {p1, p2, p3}) と T2(v5, {p1, p2, p3}) はノー
ド v6に成長してきて, たとえコストが違うとしても, 連結木に

含まれる情報 (キーワードを含む葉ノード)が全く同じなので、

冗長の答えとする. これにより, ノード v6から別の経路でノー

ド v5 へ成長してきた連結木 T3 が T (v5, {p1, p2, p3}) と同じ
葉ノードを持つので, top-10を求めるとしても連結木 T3を保

存せずに済む, 以下, この冗長解抑制を入れたMDPBF 法を冗

長抑制付きMDPBFと呼ぶ.

図 8において, 冗長抑制付きMDPBFではキーワード p1を

持つノード (v1, v7, v8) をそれぞれ葉ノードとする連結木は

top-k の解として返せる. 冗長抑制付き DPBF ではノード v1

を葉ノードとするコスト最小の連結木 T(v4,{p1,p2,p3}) しか
返せない. なぜならノード v4、v5でノード v1から成長してき

た連結木 T (v4, p1)のコストが一番小さいので, ノード v7、v8

から成長してきた連結木 T (v4, p1)が保存されない.

実装方法としては二番目以降の連結木をローカルキューに保

存する際, 既に保存された連結木の葉ノード集合と比較する. 比

較により同じ葉ノード集合の場合, 新しい連結木のコストが小

さければ既に保存された連結木と入れ替える. そうでなければ

ローカルキューに保存せず捨てる.

6. 時間計算量と記憶量

6. 1 時間計算量

最悪場合の検索効率を評価しやすいため, 本研究ではバイナリ

ヒープで冗長抑制付きMDPBFを実装した. top-k 個の解を見

付けるまで grow操作と merge操作が繰り返される. ノードご

とに k個の候補連結木, 2lのキーワード組合せがあるため, 全グ

ラフデータベースにわたると, 併せて最大 2lnk個の候補連結木

がある. そのため, 候補連結木を保存し管理する GlobalQueue

の最大サイズは 2lnk 個があり, ループ（注1）の回る回数も最大

2lnk となる.

ループ全体において,隣接ノードへの grow操作は

（注1）：Algorithm1 の 9 行目から 30 行目までの処理

∑
v∈V (G))

|N(v)|k2l = 2l+1mk

回となる.(k:求める解の数, l:問い合わせキーワード数, m:グ

ラフのエッジ数)

全く異なるキーワード集合を持つ連結木との merge操作は

nk
∑l

li=1

(
l
li

)
2l−li = 3lnk

回となる.

以上により, バイナリヒープを使った場合冗長抑制付き

MDPBFの時間計算量は:

(2l+1mk + 3lnk) log(2lnk)

となる。

lが十分小さい場合, 時間計算量は (m + n)k log(nk)となる.

6. 2 記 憶 量

冗長抑制付きMDPBFではGlobalQueueと LocalQueueを

共に使って連結木を保存し管理している.

GlobalQueueにおいては, 最悪の場合, グラフに含まれる全

ての T (v,p) を保存する必要があるので, MDPBF [4]と同じく

O(2lnk) となる. また、LocalQueue において、GlobalQueue

から dequeueされて確定された連結木 T (v,p)と, まだ探索中

の連結木を全て保存するので, 最悪の場合, GlobalQueueと同

じく O(2lnk)となる.

以上により, 冗長抑制付きMDPBFの記憶量はGlobalQueue

と LocalQueueの総和である. ここでは O(2l+1nk)となる.

7. 性 能 評 価

1000個のノード、1500個のエッジを持つランダムグラフを

作り, そのランダムグラフにおいて, キーワード数 l を, 2から

6 の間で変化させた場合の結果を図 9 と図 10 に示す. このと

き, k = 10, n = 1000とした. アルゴリズムは JAVAで実装さ

れ, CPUが 2.66GHz、メモリが 3GBの LinuxOSで性能テス

トを行った。

l = 2の場合, 冗長抑制付き DPBF(以下 RDPBFと呼ぶ)と

冗長抑制付き MDPBF(以下 RMDPBFと呼ぶ)アルゴリズム

では Loop 回数と実行時間がほとんど同じになる. l = 4 を越

えると, RMDPBFのループ回数と実行時間が共に急増してい

く. l = 6になった場合, RMDPBFのループ回数と実行時間が

RDPBFの方より 10倍ほどになることがわかる.

l を変化させた場合, RDPBFには 2l 倍の計算量だけが増や

すが, RMDPBFには 2lk倍の計算量が増やすため, ループ回数

と実行時間が急速に増加していく.

また同じランダムグラフにおいて, 各アルゴリズム (RDPBF,

RMDPBF) の Queue サイズ変化を図 11 で示す. クエリキー

ワード数 l = 3として top-10解を求める場合とした.

RDPBF の場合, RMDPBF より早めに QG ループの 3048

回目で探索処理を終わり, Queueの最大サイズは 2230になる.

探索の処理時間は 286msとなる.

RMDPBFでは RDPBFより多くループを回して (QG ルー

プの 3601 回目で終わり), GlobalQueue の最大サイズは 6045

になり, LocalQueueの最大サイズは 9634になる. 探索の処理

時間は 621msとなる.



図 9 処理ループの回数 (キーワード数 l を変更する場合)

図 10 実行時間 (キーワード数 l を変更する場合)

RMDPBF で使ったメモリ領域は RDPBF より 8 倍ほどに

なる. そのうえ, GlobalQueueに含まれる連結木は候補として

grow 操作と merge 操作を行う対象となるので, GlobalQueue

のサイズが大きくなると, 探索のループ回数も増える.

merge処理を行う際, MDPBF法の i × j <= k という方法で

mergeの対象となる連結木の個数を k個から k/i個まで減らせ

ることができるが, LocalQueue のサイズの増大に伴い, merge

の対象となる連結木の個数は非常に増えていくため, RMDPBF

法は正確な top-k 解を求めるには高いコストをかけている.

8. ま と め

本稿では, グラフデータベースにおける正確な top-k 解の検

索問題を扱い, シュタイナ木に基づいた従来手法 DPBFの改良

として, 冗長抑制付きMDPBF法を提案した.

本稿では, はじめに, 従来方式である DPBFにおける冗長解

図 11 Queue サイズ変化 (l = 3, k = 10 の場合)

回避法を述べ, その上で, 簡単なグラフデータベース例を用い

て, 冗長抑制つき DPBF では適切な答えを見落とすことを示

し, 正確な top-k解を出す必要性を述べた. 次に, この問題を解

決するため, 本稿では, DPBFの探索途中において各ノードに

上位 k 個までの候補連結木を維持する戦略を入れた MDPBF

法を述べた. そして、MDPBF法に特有な冗長解を述べ,その

抑制方法を示した.

提案した冗長抑制つき MDPBF 法では, ノードごとに高々

k 個の候補木を保存するため, グローバルキューとローカル

キューの記憶量と操作の手間が高くなる。具体的には, バイナ

リヒープを使う場合, (2l+1mk + 3lnk) log(2lnk)の時間計算量

と O(2l+1nk)の記憶領域が必要となるのでMDPBF法の記憶

コストやループ回数は冗長抑制つき DPBFのそれらよりも最

悪時に増える. 従って, 冗長抑制付き MDPBF では, 106 ノー

ド程度の巨大なグラフデータベースを扱う時には, 記憶量が大

きくなりすぎて, 効率が下がることになる. この問題の解決が

現在の課題である.
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