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ソリッドバースト消失の訂正に適した非正則 LDPC 符号の構成について
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Abstract— A structured irregular Low-Density Parity-Check
(LDPC) code ensemble suitable for correcting a single solid
burst erasure is presented. These code ensemble is the
generalization of regular left and right LDPC (LR-LDPC)
codes ensemble with three edge types and three disjoint sets
of variable nodes. Average minimum span of stopping sets,
which is a burst erasure correction measure under belief-
propagation decoding for code ensemble, of the LR-LDPC
code ensemble is larger than that of the standard LDPC
codes ensemble when degrees of variable nodes take small.
We formulate an lower bound of average minimum span of
stopping sets for these code ensemble.
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1 はじめに
インターネットに代表されるパケット通信や無線通信

などでは，送信した情報がまとまって消失するため，バー

スト消失訂正に適した符号を構成することは重要である

[10], [9], [13]．符号化率 R の符号を用いた場合，消失通

信路の通信路容量は 1 − R であることが知られており

[10]，密度発展法などを用いると，通信路容量に近い性
能を達成する非正則 LDPC 符号の次数分布が得られる
[2], [4]．LDPC 符号 [1] には多くの短いループが存在し
ているにもかかわらず，密度発展法ではループがないも

のと仮定している [4]．このようなループはエラーフロ
ア現象の原因となる [6]．BP 復号法では，ストッピン
グセットとなるビット位置が消失すると訂正できないこ

とが知られている [6]．ストッピングセットは簡単な条
件で定義され，なおかつ複雑なループの構造を表現して

おり，ループを考慮した LDPC 符号の性能解析が可能
となる [7], [8]．そのため，連続したビット位置にサイズ
の小さいストッピングセットが入らないようにすると，
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バースト消失訂正に適した LDPC 符号を構成すること
ができる．

本研究では，確率伝播型 (BP) 復号法 [1], [2] を実行
した下でソリッドバースト消失の訂正に適した非正則な

低密度パリティ検査 (LDPC) 符号の構成法を提案する．
著者らは，ソリッドバースト消失の訂正に適した正則

LDPC 符号 (正則 LR-LDPC 符号) の構成法 [13] を提
案した．LR-LDPC 符号は，構造的に構成された LDPC
符号 [12] であり，複数の枝集合をもつグラフを組み合わ
せることによって訂正不可能なバースト消失長の最小値

(最小スパン長) [9] が大きくなるように構成される．本
研究では，正則 LR-LDPC 符号の一般化を行い，非正
則 LR-LDPC 符号の構成法を提案する．さらに提案す
る非正則 LR-LDPC 符号のアンサンブルに対し，平均
的な最小スパン長の下界を [9], [13] を導出する方法を述
べる．

2 準備

2.1 ノーテーション

n ≥ r ≥ 0 に対し，
(
n
r

)
= n!

r!(n−r)! とする．また多項

式 f(x) に対し，coef(f(x), xi) を xi の項の係数を表す

ものとする．

2.2 LDPC 符号アンサンブル

LDPC 符号は疎な検査行列によって定義される符号
である．本研究では 2 元の符号を対象とし，また解析
の際，検査行列をタナーグラフによって表現される非正

則な LDPC 符号のアンサンブルを用いる．LDPC 符
号のタナーグラフ G は G = (V,∪C, E), V ∪ C = φ,
によって表される．ここで，V = {v1, v2, . . . , v|V |} と
C = {c1, c2, . . . , c|C|} は変数ノードと検査ノードの集合
であり，それぞれ検査行列の列と行に対応し，|V | = N ,
|C| = M である．また，E は枝の集合を表し，検査行列

において要素が 1の列と行に対応する変数ノードと検査
ノードを枝で結ぶ．変数ノードと検査ノードにはソケッ

トが付随し，ソケット同士を繋ぐことになる．各ノード

のソケット数を次数と呼び，次式で与えられる次数分布
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多項式によって決定される1．

λ(x) =
cmax∑

i=2

λix
i−1, ρ(x) =

dmax∑

i=3

ρix
i−1, (1)

ここで λi と ρi は，グラフ中でそれぞれ次数 i の変数

ノードと検査ノードに接続されている枝の比率であり，

cmax (dmax) は変数ノード (検査ノード) の最大次数であ
る．また λcmax = 1, ρdmax = 1の場合は，正則 LDPC符
号となる．λ̃i (ρ̃i)は，次数 iの変数ノード (検査ノード)
に接続されているノードの比率であり，次式によって得

られる．また，変数ノードと検査ノードのノード次数分布

は，それぞれ λ̃(x) =
∑cmax

i=2 λ̃ix
i と ρ̃(x) =

∑dmax
i=3 ρ̃ix

i

と表される．変数ノードと検査ノードのそれぞれのソケッ

トに対し，{1, 2, . . . , |E|} の番号付けを行い，置換関数
π : {1, 2, . . . , |E|} → {1, 2, . . . , |E|} によってソケット間
の枝の接続を決定する．このような接続方法の場合，同

じノード間で 2本以上の枝が接続される可能性があるこ
とに注意されたい．タナーグラフをもとにした LDPC符
号のアンサンブルは置換関数 π の場合の数だけ存在し，

アンサンブルから選ばれる各符号 (グラフ G) は等確率
で割り当てられる．符号長が N で，次数分布 λ(x) と
ρ(x)をもつ LDPC符号のアンサンブルを (N, λ(x), ρ(x)
LDPC 符号アンサンブルと呼ぶ．また，グラフ G の集

合を G(N, λ(x), ρ(x) と表す．

λ̃i =
λi/i∫ 1

0
λ(x)dx

, ρ̃i =
ρi/i∫ 1

0
ρ(x)dx

, (2)

変数ノードの数 N が与えられると，検査ノードの数 M

と枝の総数 |E| は次式によって得られる．

M =

∫ 1

0
ρ(x)dx∫ 1

0
λ(x)dx

×N, |E| = N∫ 1

0
λ(x)dx

. (3)

LDPC符号の検査行列は必ずしもフルランクとは限らな
いため，符号化率 R は次式によって下限値 R′ を得る．

R ≥ R′ = 1− M

N
= 1−

∫ 1

0
ρ(x)dx∫ 1

0
λ(x)dx

. (4)

2.3 バースト消失と最小スパン長

ビット位置 X ⊆ [1, N ] に対し，VX をビット位置 X
によって参照されたタナーグラフ中の変数ノードの部分

集合とする．同様に X に対し，VX をビット位置 X に
よって参照されたタナーグラフ中の枝の部分集合とする．

GX = (VX ∪T (VX ), EX ) をビット位置 X で構成される
グラフ G の部分グラフとする．ここで，T (VX ) は部分
グラフ GX において変数ノード集合 VX に隣接する検

査ノードの集合である．次の定義で与えられるストッピ

1 検査ノードの最小次数については i = 1 [3], [11] や i = 2 [5], [7],

[8] の場合があり，一概に決定されてはいないが，多くの文献では
i = 2 から定義されている．本研究で提案する非正則 LR-LDPC

符号では i ≥ 3 としないと，バースト消失に対する性能が悪くなる
ため，i = 3 と定義する．

ングセットは LDPC 符号に対し BP 復号法を実行した
とき，重要な指標となる．

定義 1 ([6]). ビット位置の部分集合 S ⊆ [1, N ] に対し，
部分グラフ GS = (VS ∪T (VS), ES)における検査ノード
T (VS) の全ての次数が 2以上であるとき，S をストッピ

ングセットと呼ぶ． 2

文献 [6]の定義では，空集合もストッピングセットと定
義されていたが，本研究では空集合はストッピングセッ

トに含めないこととする．受信系列において消失した

ビット位置の集合を E とする．もし S ⊆ E である場合，
ビット位置 E は BP 復号法では訂正できない．グラフ
G における非空なストッピングセットの集合系を S(G)
とする．あるストッピングセット S ∈ S(G) に対し，|S|
をストッピングセットのサイズと呼ぶ．

定義 2. L ∈ [1, M + 1] と n ∈ [L,N ] に対し，Sn,L =
{n−L + 1, n−L + 2, . . . , n} を長さ L で右端のビット

位置が nである連続したビット位置集合と定義する．2

定義 2を用いてソリッドバースト消失を定義する．

定義 3. ある L ∈ [1,M +1] と n ∈ [L,N ] に対し，ビッ
ト位置集合 Sn,L における L のソリッドバースト消失が

発生した場合， E = Sn,L である． 2

定義 1 と 3より，グラフ G における非空なストッピ

ングセット S(G) が Sn,L に存在する場合，Sn,L に発生

したバースト消失は BP 復号法では訂正できない．上記
より，バースト消失における訂正指標を以下で定義する．

定義 4 ([9]). グラフ G に対し，ストッピングセットを

もとにした最小スパン長 µ(G) は次式で与えられる．

µ(G) = min
L∈[1,M+1], n∈[L,N]

Sn,L⊇X , X∈S(G)

|Sn,L|. (5)

2

2.4 LDPC 符号アンサンブルのストッピングセット

分布

LDPC 符号アンサンブルのストッピングセット分布
は，任意の大きさのストッピングセットをもつような部

分グラフの数を数え上げることで求められる [7], [8]．

補題 1. (N, λ(x), ρ(x)) LDPC 符号アンサンブルにおい
て，サイズが w, 0 < w < 1−R, のストッピングセット
分布 A(w) は次式によって求められる．

A(w) =
cmaxw∑
e=2w

coef
[cmax∏

j=2

(1 + yzj)λ̃jN , ywze
]

×
coef

[∏dmax
i=3

{(
1 + x)i − ix

}ρ̃iM

, xe
]

(|E|
e

)
.

(6)
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図 1: 非正則 LR-LDPC 符号のタナーグラフ

3 非正則 LR-LDPC 符号アンサンブル
正則 LR-LDPC 符号 [13] は 3つの変数ノード集合と

枝集合をもつマルチエッジタイプの LDPC 符号であり，
次数分布の数が小さいとき，通常の LDPC 符号アンサ
ンブルより最小スパン長が大きくなるように設計されて

いる．本研究で提案する非正則 LR-LDPC 符号も，同
様の構造をもち，最小スパン長の向上を目指している．

(N,λ(x), ρ(x)) 非正則 LR-LDPC 符号のタナーグラ
フ GLR は GLR = (VLR,∪C, ELR), VLR ∪ C = φ, で表
される．ここで VLR =

⋃3
i=1 Vi と ELR =

⋃3
i=1 Ei は，

それぞれ 非正則 LR-LDPC 符号の 3つの変数ノード集
合と枝集合であり，互いに排反である．i = 1, 2, 3 に対
し，検査ノード集合 C と変数ノード集合 Vi は，置換関

数 πi によって枝集合 Ei で接続される．変数ノード集

合 Vi と検査ノード集合 C との間の次数分布は λ(i)(x),
ρ(i)(x) で決定される．ここで正則 LR-LDPC 符号と同
様，Vi との C 間で構成されるグラフの変数ノードの次

数分布 λ(i)(x) = λ(x) で全て同じだが，検査ノードの次
数分布 ρ(i)(x) は同じであるとは限らない．そして C か

ら変数ノード V1, V3 へは全て次数 1の枝で接続される
ものとする．また，変数ノードの並び順は V1, V2, V3 の

順とする．

このように枝集合を分けて，擬似的に次数が 1の検査
ノードをもつ構造にすることで，以下の定理が成り立つ

[13]．

定理 1. LR-LDPC 符号の V1 もしくは V3 のビット位

置のみに発生した位置 Sn,L における長さ L, L ≤ N1,
のバースト消失は必ず BP 復号法で訂正できる．

証明 . [13] を参照． 2

また，定理 1を用いて V1 と V2，もしくは V2 と V3 に

発生したバースト消失に対しては，以下の定理が成り立

つ．なお，ビット位置集合 X ∈ [1, N ]に対し，GLR,X =
(VLR,X∪ T (VLR,X ), ELR,X ) をビット位置 X で構成さ
れるグラフ GLR の部分グラフとする．

定理 2. LR-LDPC 符号の V1 と V2 もしくは V3 と V2

のビット位置のみに発生した位置 Sn,L における長さ L,
L ≤ N1, のバースト消失が発生したと仮定とする．ま
た，このバースト消失は V1 もしくは V3 の位置では長

さが L1, L1 < L であり，そのビット位置は S′ である

とする．このとき，部分グラフ GLR,Sn,L
= (VLR,Sn,L

∪
T (VLR,Sn,L

), ELR,Sn,L
) の全ての検査ノードの次数を 2

以上にするためには V2 のビット位置に少なくとも長さ

L1(= L−L1)のバースト消失が発生している必要がある．

証明 . [13] を参照． 2

定理 1と 2は，通常の LDPC 符号では成り立たない．
変数ノードのビット位置の並びは V1, V2, V3 の順番であ

るため，V1 = {v1, v2, . . . , v|V1|}, V2 = {v|V1|+1, v|V1|+2,

. . . , v|V1|+|V2|}, V3 = {v|V1|+|V2|+1, v|V1|+|V2|+2, . . . , v|VLR|}
と表わされる．検査ノード集合 C から変数ノード V1, V3

への次数は全て 1であるため，ρ(1)(x) = ρ(3)(x) = 1 と
なり，ρ(2) =

∑dmax
i=3 ρ

(2)
i−2x

i−3 が得られる．検査ノード

集合 C から変数ノード集合 V2 へのノード次数分布は，

グラフ全体の検査ノードのノード次数分布と同じである

ため， ρ̃
(2)
i−2 = ρ̃i が成り立つことを利用すると

ρ
(2)
i−2 =

(i− 2)ρi

i(1− 2
∫

ρ(x)dx)
, 3 ≤ i ≤ dmax, (7)

が得られる．V1 と C, V3 と C との間の次数分布は同じ

であるため，|V1| = |V3| が成り立つ．N1 = |V1| とする
と，N1 = N

∫ 1

0
ρ(x)dxである．図 1に非正則 LR-LDPC

符号のタナーグラフを示す．また，各枝集合 E1, E2, E3

の総数は次式によって与えられる．

|E1| = |E3| = N1∫ 1

0
λ(x)dx

, |E2| = N − 2N1∫ 1

0
λ(x)dx

. (8)

4 LDPC 符号アンサンブルの最小スパン長
本節では，[9], [13]と同様に，非正則 LR-LDPC 符号

アンサンブルに対し，最小スパン長の下界を導出する．

導出にあたっては，ストッピングセット分布 [7], [8]を用
いる．より正確に導出したストッピングセット分布 (例
えば，[7]の定理 7) を用いることで，厳密な最小スパン
長の下界を導出することも可能である．

4.1 最小スパン長の下界について

まず，LDPC 符号アンサンブルの最小スパン長につい
て説明する．I[P ] をインジケータ関数とし，P が成立

するとき 1，それ以外のとき 0とする．任意のグラフ G

に対し，ビット位置 SL,L の中にあるストッピングセッ

ト S ∈ S(G) の数を NSL,L(G) とする．同様に任意のグ
ラフ G とビット位置 n ∈ [L + 1, N ] に対し，ビット位



置 Sn,L の中にあるストッピングセット S ∈ S(G) で必
ずビット位置 n を含む数を MSn,L

(G) とする．

定理 3 ([9]). L ∈ [2,M + 1] においてグラフ G の最小

スパン長 µ(G) が L 以下となる確率 Pr[µ(G) ≤ L] の上
界は次式によって得られる．

Pr[µ(G) ≤ L] =
∑

G∈G(N,λ(x),ρ(x))

Pr(G)I[µ(G) ≤ L]

≤ Pr
[
NSL,L(G) ≥ 1

]
+

N∑

n=L+1

Pr
[
MSn,L(G) ≥ 1

]
. (9)

2

式 (9)において，G を GLR に置き換えることで LR-
LDPC 符号アンサンブルの最小スパン長 µ(GLR) を求
めることができる [13]．

通常の LDPC 符号アンサンブルの場合，枝集合 (も
しくは変数ノード集合) は 1種類であるため，式 (9)の 2
番目の右辺は n, L に依存することなく計算することが

できる．しかし，LR-LDPC 符号の場合， n, L の値に

にしたがって注目する連続したビット位置集合 (バース
ト消失によって消失するビット位置) が，どの変数ノー
ド集合に含まれるか変化する．ストッピングセットが複

数の変数ノード集合にまたがって発生した場合は，n, L

の取りうる値によって場合分けてして計算する必要があ

り，以下の定義 5と 6によって場合分けする．

定義 5. Pr[NSL,L
(GLR) ≥ 1] の上界を計算するため

に，L の値によって以下の 4 つの場合を定義して分け
る．(1) 1 ≤ L ≤ N1, (2) N1 + 1 ≤ L ≤ N − 2N1, (3)
N − 2N1 + 1 ≤ L ≤ M , (4) L = M + 1. 2

定義 6. Pr[MSn,L(GLR) ≥ 1] の上界を計算するために，
定義 5によって (1)–(4)の 4つに場合分けされ，ビット
位置 n によって以下のように定める．

(1) (a) n ∈ [L + 1, N1], (b) n ∈ [N1 + 1, N1 + L − 1],
(c) n ∈ [N1 + L,N −N1], (d) n ∈ [N −N1 + 1, N −
N1 + L− 1], (e) n ∈ [N −N1 + L, N ].

(2) (a) n ∈ [L+1, L+N1−1], (b) n ∈ [L+N1, N−N1],
(c) n ∈ [N −N1 + 1, N ].

(3) (a) n ∈ [L + 1, N −N1], (b) n ∈ [N −N1 + 1, L +
N1 − 1], (c) n ∈ [L + N1, N ].

(4) (a) n ∈ [L + 1, N ]. 2

定義 5 で定められた Sn,L に発生したバースト消失の

区間を n と L の値によって場合分けたものを図 2に示
す．文献 [13] にて示したように，定義 5と 6の (2)以
外のビット位置の区間は LDPC 符号の最小スパン長よ
り遥かに長さが小さい，もしくは長いため，(2)にのみ
注目し，次の 4.2節において式 (9)の Pr

[
NSL,L(G)] と

Pr
[
MSn,L(G)] を導出する．

4.2 最小スパン長の導出方法

はじめに以下の関数を定義する．

W (e1, e2, e3) =
(|E1|

e1

)(|E2|
e2

)(|E3|
e3

)
, (10)

F0(L,w) =
∏

d3,d4,...,ddmaxP
i di=w

P
j λ̃iL

(
ρ̃iM

di

)
, (11)

F1(w) = coef

[
dmax∏

i=3

{(
1 + x)i−2 − (i− 2)x

}ρ̃iM−di

×
{(

(1 + x)i−2 − 1
}di

, x
P

j wλ̃j

]
, (12)

F2(L,w, e) = coef
[cmax∏

j=2

(1 + yzj)λ̃jL, ywze
]
. (13)

次に Pr
[
NSL,L

(G)] の上界を次の補題で示す．

補題 2. 定義 5 (2)の N1 + 1 ≤ L ≤ N − 2N1 の場合，

Pr[NSL,L
(GLR) ≥ 1] の上界は次式によって得られる．

Pr[NSL,L
(GLR) ≥ 1]

≤
L∑

w=1

min(w,N1)∑
w1=max(0,b1)
b1=N1−L+w

[
cmaxw1∑
e1=2w1

cmaxw2∑
e2=2w2

F2(N1, w1, e1)

×F2(L−N1, w2, e2)× F0(N1, w1)× F1(w2)
W (e1, e2, 0)

]
. (14)

ここで，w2 は w2 = w − w1 で得られる．

証明 . 付録を参照． 2

補題2と同様に，Pr
[
MSn,L(G)]の上界を次の系で示す．

系 1. N1+1 ≤ L ≤ N−2N1 の場合，Pr[MSn,L(GLR) ≥
1] の上界は n の値にしたがい，定義 6で示す区間によっ
て次式のように得られる．

(2)-(a)) n ∈ [L + 1, L + N1 − 1] において

Pr[MSn,L
(GLR) ≥ 1]

≤
L∑

w=1

min(w,b2)
b2=L−(n−N1)∑
w1=max(0,b1)
b1=w−(n−N1)

[
cmaxw1∑
e1=2w1

cmaxw2∑
e2=2w2

×F2(L− (n−N1), w1, e1)

×F2(n−N1 − 1, w2 − 1, e2)

×F0(N1, w1)× F1(w2 − 1)
W (e1, e2, 0)

]
. (15)

ここで，w2 は w2 = w − w1 で得られる．

(2)-(b)) n ∈ [L + N1, N −N1] において



図 2: 定義 6 で定められた Sn,L に発生したバースト消失の区間を n と L の値によって場合分けたもの．斜線と黒

塗りした区間はそれぞれバースト消失と n ビット目を表わす．(i): (1) (a)–(e) (ii): (2) (a)–(d) (iii): (3) (a)–(c)
(iv): (4) (a)

Pr[MSn,L(GLR) ≥ 1]

≤
L∑

w2=1

[
cmaxw2∑
e2=2w2

F2(L− 1, e2)

×F0(0, 0)× F1(w2 − 1)
W (0, e2, 0)

]
. (16)

(2)-(c)) n ∈ [N −N1 + 1, N ] において

Pr[MSn,L(GLR) ≥ 1]

≤
L∑

w=1

min(w,b2)
b2=n−(N−N1)∑
w3=max(0,b1)

b1=w−L+n−(N−N1)

[
cmaxw2∑
e2=2w2

cmaxw3∑
e3=2w3

×F2(L− n + (N −N1), w2, e2)

×F2(n− (N −N1)− 1, w3 − 1, e3)

×F0(N3 − 1, w3 − 1)× F1(w3)
W (0, e2, e3)

]
. (17)

ここで，w2 は w2 = w − w3 で得られる． 2

式 (14)–(17)を式 (9)に代入することで，非正則 LR-

LDPC 符号の最小スパン長 µ(GLR) の下界を求めるこ
とができる．

5 まとめと今後の課題

本研究では，ソリッドバースト消失の訂正に適した非

正則な低密度パリティ検査 (LDPC) 符号の構成法を提
案した．また，提案した符号のアンサンブルに対し，最

小スパン長の下界を導出した．

n →∞ としたときの導出した下界の漸近的な増加率
と数値計算結果，また次数分布と従来の LDPC 符号ア
ンサンブルとの関係などは触れていないため，今後の課

題である．
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付録: 補題 2の証明
連続したビット位置 SL,Lが消失し，部分グラフGLR,SL,L =

(VLR,SL,L ∪T (VLR,SL,L), ELR,SL,L)を構成する．Pr[NSL,L ≥
1]の上界を求めるためには，GLR,SL,L の変数ノードビッ

ト位置集合がにストッピングセットとなる数を数え上げ

ればよい．

まず，N1 + 1 ≤ L ≤ M の場合に注目しているため，

SL,L は変数ノード集合 V1, V2 のビット位置両方を含む．

よって変数ノード集合 V3 については考慮する必要はな

く，ストッピングセットは V1, V2 のビット位置のみとな

る．変数ノード集合 V1, V2 のストッピングセットのサイ

ズをそれぞれ w1, w2 とする．SL,L に含まれる V1 の数

N1 と V2 の数 L−N1 から，w1, w2 ビットをストッピ

ングセットとして取り出す組み合わせは
cmaxw1∑
e=2w1

coef
[cmax∏

j=2

(1 + yzj)λ̃jN1 , ywze
]
, (18)

cmaxw2∑
e=2w2

coef
[cmax∏

j=2

(1 + yzj)λ̃j(L−N1), ywze
]
, (19)

である．

次に V1から w1ビットを選んだ後，部分グラフGLR,SL,L

において V1 からは
∑

j λ̃jN1 本の枝が検査ノード集合

C と接続される．ここで，検査ノード C から V1 へは

全て次数 1の枝で接続される (言い換えると，
∑

j λ̃jN1

個の検査ノードが V1 へ接続されている)．検査ノードは
次数 3, 4, . . . , dmax のノードがあり，それぞれのノード

の数は ρ̃iM 個ある．di を次数 i の検査ノードのうち，

GLR,SL,L において V1 と接続されているノードの数とす

ると，V1 へ接続される検査ノードの場合の数は
∏

d3,d4,...,ddmaxP
i di=w

P
j λ̃iN1

(
ρ̃iM

di

)
, (20)

通りの組み合わせがある．よって検査ノードについては，

V1 へ接続されたノードと接続されていないノードの 2
つに分かれる．

定義 1より，GLR,SL,L
がストッピングセットになるた

めには，V1 と接続されている ρ̃iM −di 個の検査ノード

は V2 へは少なくとも 1本の枝で接続されればよく，ま
た，V1 と接続されていない di 個の検査ノードは V2 へ

少なくとも 2本，もしくは 0本の枝で接続されればよい．
すなわち，

coef

[
dmax∏

i=3

{(
1 + x)i−2 − (i− 2)x

}ρ̃iM−di

×
{(

(1 + x)i−2 − 1
}di

, x
P

j w2λ̃j

]
, (21)

通りの接続方法がある．

また，部分グラフ GLR,SL,L
の場合の数は(|E1|

e1

)(|E2|
e2

)
, (22)

である．

よって，式 (18)–(21)を乗算し式 (22)で割ることで式
(14)を得る． 2


	typ_page1: 844
	typ_page2: 845
	typ_page3: 846
	typ_page4: 847
	typ_page5: 848
	tyt_no: 
	typ_page: 


