
埃奎斯 1: 一类基于非对称(M)LWE和(M)SIS的
数字签名和密钥封装机制

Aigis: A famIly of siGnatures and key
encapsulatIon mechaniSms from asymmetric

(M)LWE and (M)SIS

本文档为密钥封装机制部分

1 埃奎斯(Aigis，希腊古典文字)：希腊神话中宙斯和雅典娜使用的盾牌都叫埃奎斯（其中前者又叫宙斯之
盾，后者又叫雅典娜之盾），是希腊神话中唯一能抵抗宙斯“雷霆”攻击的法器。
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1 引言

当前，格上公钥密码系统的安全性大多是建立在小整数解问题（Small Integer
Solutions[2,30]，SIS）和带错误的学习问题（Learning with Errors[35]，LWE）的
困难性之上。简单来说，小整数解问题和带错误的学习问题都与求解模整数方

程有关系。令n,m, q ∈ Z为正整数，α, β为正实数, χα ⊆ Z是以α ∈ R为参数的
错误分布（通常为高斯分布，或与其相近的二项分布）。无穷范数（ℓ∞）小整数

解问题SISn,m,q,β就是给定矩阵A ∈ Zn×m
q ，计算非零向量x ∈ Zm使其满足Ax =

0 mod q并且∥x∥∞ ≤ β；而对应的计算性带错误的学习问题LWEn,m,q,α就是给定

样本(A,b = As+e) ∈ Zm×n
q ×Zm

q ，求解s ∈ Zn
q，其中A $←− Zm×n

q , s $←− Zn
q , e

$←− χm
α。

判定性LWE问题是区分(A,b = As+e)和Zm×n
q ×Zm

q 上的均匀随机元素。在一定参

数下，判定性LWE问题和计算性LWE问题在多项式时间意义下是等价的[35,28]。
此外，SIS问题和LWE问题在一定意义上互为对偶问题。
虽然SIS问题和LWE问题看起来比较简单，但在特定参数下求解这两个问题

在平均情况下的复杂度都比求解格上某些问题（例如，最短向量问题）在最坏情

况下的复杂度还高[35,30]。1 由于目前已知的格上困难问题的量子求解算法与传

统经典求解算法相比在计算复杂度上并没有本质的降低，以至于大多数国内外研

究学者都倾向于相信格上问题是困难的，以及基于格上困难问题设计的密码系统

能够抵抗量子计算机攻击。此外，当秘密向量s并不是随机均匀地选自于Zn
q时，相

应LWE的变种问题（称之为正规形LWE问题）也是困难的。特别地，当s $←− χn
α与

噪音向量e选自于同样的分布时，正规形LWE问题和标准的LWE问题在多项式时
间的意义上是等价的[7]。由于正规形LWE问题能够更好的控制噪音增长，因此
在文献中被广泛用于设计加密方案[15,12]。
一般来说，SIS问题大多被用于设计数字签名方案，而LWE问题则常常用于设

计公钥加密方案。但我们研究发现标准的SIS问题以及LWE问题并不能非常好地
满足我们对于密码系统性能，特别是最重要的通信性能的要求。根据对已有格上

密码系统设计技术的深入思考和理解，我们提出了非对称的SIS和LWE变形问题。
简单来说，非对称SIS问题(Asymmetric SIS, ASIS)ASISn,m1,m2,q,β1,β2就是给定矩

阵A ∈ Zn×(m1+m2)
q ，计算非零向量x = (xT

1 ,xT
2 )

T ∈ Zm1+m2使其满足Ax = 0 mod
q, ∥x1∥∞ ≤ β1, 并且∥x2∥∞ ≤ β2。显然，求解ASISn,m1,m2,q,β1,β2问题不会比求

解SISn,m1+m2,q,min(β1,β2)问题更困难，但同样也不会比求解SISn,m1+m2,q,max(β1,β2)问

题更容易。换句话说，在计算困难性上，我们有如下关系

SISn,m1+m2,q,max(β1,β2) ≤ ASISn,m1,m2,q,β1,β2 ≤ SISn,m1+m2,q,min(β1,β2)

1 这种平均困难性到最坏困难性的联系特性实际上是基于格上困难问题的密码方案相对于基于其他困难问

题的密码方案独有的优势之一。
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成立。这种关系实际上为我们基于ASIS设计密码方案建立了理论基础。此外，我
们还提出了一类针对ASIS问题的分析方法，并给出了ASIS问题不同安全强度下
的参数选取方法，从而解决了基于ASIS问题密码系统的实际参数选取问题。

相应地，非对称LWE问题（Asymmetric LWE, ALWE）ALWEn,m,q,α1,α2是

给定样本(A,b = As + e) ∈ Zm×n
q × Zm

q ，求解s ∈ Zn
q，其中A $←− Zm×n

q , s $←−
χn
α1
, e $←− χm

α2
。由于求解算法可能会利用秘密向量s的分布信息，我们不能简单地

像比较ASIS与SIS一样比较ALWE和LWE的关系，但对于目前已知最好的求解算
法我们仍然有关系

LWEn,m,q,min(α1,α2) ≤ ALWEn,m,q,α1,α2 ≤ LWEn,m,q,max(α1,α2)

成立。2 更重要的是，文献[22,14,29]研究表明只要χn
α1
具有足够高的熵（例如，

{0, 1}n上的均匀分布），那么我们总可以选择其他参数使得ALWEn,m,q,α1,α2达到标

准LWE问题的困难强度。这就为我们基于ALWE设计密码系统提供了理论基础。
此外，Cheon等人[17]实际上使用了与ALWE相关的变种问题，即s和e选自于不同
分布（注意，我们定义的ALWE仅仅指s和e选自于参数不同的相同分布）来设计
加密方案。通过综合比较分析和优化最新的LWE求解算法，我们给出了ALWE问
题和LWE问题参数之间的近似关系，以及ALWE问题不同安全强度下的参数选
取方法，从而解决了基于ALWE问题密码系统的实际参数选取问题。

显然，以上非对称性变种问题的定义可以很自然地推广到环LWE问题/SIS问
题（RLWE/RSIS）和模LWE问题/SIS问题（Module-LWE/SIS，MLWE/MSIS）
问题。鉴于众多研究已经表明MLWE/MSIS问题能够在计算效率和通信代价方面
实现较好的平衡[19,11]，我们选择使用非对称MLWE问题（Asymmetric MLWE,
AMLWE）和非对称MSIS问题（Asymmetric MSIS，AMSIS）来设计具体的密码
系统。特别地，通过在签名方案中充分利用AMSIS和AMLWE的非对称特性（详
见埃奎斯签名方案文档第1.1节的设计原理部分），我们给出了比文献中已有的格
上签名方案具有更好综合性能的数字签名方案，并将之命名为埃奎斯签名方案

（Aigis-sig）；通过在密钥封装方案中充分利用AMLWE困难问题的非对称特性（详
见埃奎斯密钥封装机制文档第1.1节的设计原理部分），我们给出了比文献中已有
格上密钥封装方案具有更好综合性能的密钥封装方案，并将之命名为埃奎斯密

钥封装机制（Aigis-enc）。

1.1 埃奎斯密钥封装机制的设计原理

为了表达得更加清楚和简洁，我们将以基于(A)LWE问题的公钥加密方案为
例来阐述埃奎斯-密钥封装机制（Aigis-enc）的核心设计原理。

2 实际上，对于特定的分布（例如高斯分布[35]），我们也可以从理论上证明这种困难关系成立。
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自Regev[35]提出LWE问题之后，世界各国密码研究学者已经基于LWE提出
了许多公钥密码方案。但除了参数选择不同之外，大多基于LWE问题的公钥加
密方案都基于文献[27]中的加密框架。令n, q ∈ Z为正整数，α ∈ R为正实数,
χα ⊂ Z是以α ∈ R为标准差的高斯分布（综合考虑效率和安全性等，我们将在实
际方案中使用对应参数的二项分布），基于LWEn,m,q,α问题的公钥加密方案如下：

– 密钥生成算法：随机选择矩阵A $←− Zn×n
q ，计算b = As + e，最终输出公

钥pk = (A,b)和私钥sk = s，其中s, e $←− χn
α。

– 加密算法：给定公钥pk = (A,b)和明文消息µ ∈ {0, 1}，计算c1 = AT r + x1，

c2 = bT r+ x2 +µ · ⌈ q
2
⌋，最终输出密文C = (c1, c2)，其中r,x1

$←− χn
α, x2

$←− χα。

– 解密算法：给定私钥sk = s和密文C = (c1, c2)，计算z = c2 − sTc1，输出⌈z ·
2
q
⌋ mod 2。

显然，对于正常加密µ ∈ {0, 1}的密文C = (c1, c2)，我们有

z = c2 − sTc1 = µ · ⌈q
2
⌋+ eT r− sTx1 + x2︸ ︷︷ ︸

解密噪音项 e′

(1)

成立。为了解密算法的正确性，我们必须要求噪音项|e′| < q
4
。由于|x2|的值远远

小于|eT r− sTx1|，|e′|的大小主要取决于|eT r− sTx1|的大小。也就是说，LWE的
秘密向量及其对应的噪音向量在最终噪音项中起着几乎同等对称的作用。进一

步，当固定n时，|eT r− sTx1|值与α值正相关：

α越大⇒ |eT r− sTx1|越大⇒ |e′|越大；
α越小⇒ |eT r− sTx1|越小⇒ |e′|越小。

换句话说，当固定n时，从正确性的角度我们希望α/q越小越好。但同时，标

准LWE问题的实际安全性又与α/q正相关：α/q越大，相应LWE问题越困难。这
种正确性和安全性在具体参数选择时的制约关系让我们选择的参数很难恰好同

时满足正确性和安全性的要求。特别地，当固定参数n, q时，我们不能在不影响

安全性的情况下通过减少α值来提高方案的正确率，同时我们也不能在不影响正

确性的情况下通过增大α值来提高方案的安全性。

为了提高方案的通信效率，大多数方案都会选择使用模切换技术[15,13]来
压缩公钥和密文的长度。特别地，对于任意正整数q, p ∈ Z，定义从Zq到Zp的映

射⌈·⌋q→p : x ∈ Zq → ⌈x · p/q⌋ mod p。给定公钥压缩参数p1 ∈ Z，密文压缩参
数p2, p3，我们可以按如下方式压缩公钥和密文的长度：

– 密钥生成算法：随机选择矩阵A $←− Zn×n
q ，计算b = As + e，最终输出公

钥pk = (A, b̄ = ⌈b⌋q→p1
)和私钥sk = s，其中s, e $←− χn

α。
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– 加密算法：给定公钥pk = (A, b̄)和明文消息µ ∈ {0, 1}，计算c1 = AT r + x1，

c2 = ⌈b̄⌋Tp1→qr+x2+µ · ⌈ q
2
⌋，最终输出密文C = (c̄1 = ⌈c1⌋q→p2

, c̄2 = ⌈c2⌋q→p3
)，

其中r,x1
$←− χn

α, x2
$←− χα。

– 解密算法：给定私钥sk = s和密文C = (c̄1, c̄2)，计算z = ⌈c̄2⌋p3→q−sT ⌈c̄1⌋p2→q，

输出⌈z⌋q→2 = ⌈z ·
2
q
⌋ mod 2。

令ē = ⌈⌈b⌋q→p1
⌋p1→q−b, x̄1 = ⌈⌈c1⌋q→p2

⌋p2→q−c1, x̄2 = ⌈⌈c2⌋q→p3
⌋p3→q− c2，

易证∥ē∥∞ ≤
q

2p1
, ∥x̄1∥∞ ≤

q
2p2

, |x̄2| ≤ q
2p3
。对于正常加密µ ∈ {0, 1}的密文C =

(c̄1, c̄2)，我们有

z = ⌈c̄2⌋p3→q − sT ⌈c̄1⌋p2→q = µ · ⌈q
2
⌋+ (e + ē)T r− sT (x1 + x̄1) + (x2 + x̄2)︸ ︷︷ ︸

解密噪音项 e′

(2)

显然，压缩参数p1, p2, p3取值越小，公钥和密文的长度就越小。但由ē, x̄1, x̄2的定

义和等式(2)可知当参数p1, p2, p3取值越小时，噪音项却变得越来越大。特别地，

当p1, p2, p3取值变小时，我们将会有∥ē∥∞ ≫ ∥e∥∞, ∥x̄1∥∞ ≫ ∥x1∥∞, |x̄2| ≫ |x2|，
从而使得(e,x1, x2)在解密噪音项中的作用将越来越小。换句话说，由于压缩技术

的使用，LWE的秘密向量及其对应的噪音向量在最终噪音项中起着不对等的作
用。特别地，对于特定选择的压缩参数(p1, p2, p3)，减小或增大∥s∥∞和∥r∥∞的值
将会极大地减小或增大解密噪音项|e′|的值，但改变∥e∥∞, ∥x1∥∞和|x2|的值却不
会引起|e′|明显地变化。

以上非对称的现象是我们选择用非对称LWE问题来设计公钥加密方案的主
要原因。正式地，令χα1和χα2分别为ALWE问题中秘密向量分布和噪音向量分布。
我们的公钥加密算法方案定义如下：

– 密钥生成算法：随机选择矩阵A $←− Zn×n
q ，计算b = As + e，最终输出公

钥pk = (A, b̄ = ⌈b⌋q→p1
)，私钥sk = s，其中s $←− χn

α1
，e $←− χn

α2
。

– 加密算法：给定公钥pk = (A, b̄)和明文消息µ ∈ {0, 1}，计算c1 = AT r + x1，

c2 = ⌈b⌋Tp1→qr+x2+µ · ⌈ q
2
⌋，最终输出密文C = (c̄1 = ⌈c1⌋q→p2

, c̄2 = ⌈c2⌋q→p3
)，

其中r $←− χn
α1
,x1

$←− χn
α2
, x2

$←− χα2。

– 解密算法：给定私钥sk = s和密文C = (c̄1, c̄2)，计算z = ⌈c̄2⌋p3→q−sT ⌈c̄1⌋p2→q，

输出⌈z⌋q→2 = ⌈z ·
2
q
⌋ mod 2。

同样地，对于正常加密µ ∈ {0, 1}的密文C = (c̄1, c̄2)，我们有

z = ⌈c̄2⌋p3→q − sT ⌈c̄1⌋p2→q = µ · ⌈q
2
⌋+ (e + ē)T r− sT (x1 + x̄1) + (x2 + x̄2)︸ ︷︷ ︸

解密噪音项 e′

(3)

成立。注意到，等式(3)中∥s∥∞和∥r∥∞的值只与α1的取值有关，而∥e∥∞, ∥x1∥∞和
|x2|的值只与α2的值有关。直观上，我们希望通过取较小的α1的值来得到较小解

密噪音项|e′|，但同时取较大的α2的值来弥补由于减小α1而带来的潜在安全损失。
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虽然以上想法在理论上是可行的，但却对选取方案的具体参数没有太多指导

意义。为此，我们考虑了目前文献中求解(A)LWE问题最有效的方法，并得到了
如下实验结论：当χα1和χα2是分别以α1 ∈ R和α2 ∈ R为标准差的亚高斯分布时，
ALWE问题和LWE问题困难性之间的存在如下近似关系

ALWEn,m,q,α1,α2 ≈ LWEn,m,q,
√
α1α2

显然，当α1 = α2时，以上关系恒成立。此外，以上关系还给出了一个有用的性

质：只要保持α1α2值不变，变化α1, α2的值并不会影响 ALWEn,m,q,α1,α2的困难性。

换句话说，通过ALWE问题来设计更高效率的公钥加密方案是可行的。
显然，以上技术可以很自然地推广到利用RLWE和MLWE问题的所有方案。

为了取得较好的计算和通信效率折衷，我们将最终用AMLWE问题来设计具体方
案，并通过综合考虑所有参数的取值来实现较高的综合性能。事实上，与格上同

类方案（例如[6,11]等）相比我们的方案的确能实现更好的综合效率，特别是拥有
更短的公钥、私钥和密文长度。此外，即使在没有使用压缩技术的(M/R)LWE的
方案中使用非对称(M/R)LWE困难问题也能够提供更灵活更细粒度的参数选择。

1.2 文档结构

第2节将介绍一些基本符号和操作。第3节将给出埃奎斯密钥封装机制的具体
描述。第4节将给出埃奎斯密钥封装机制的实现和性能。第5节给出方案的安全证
明。第6节分析了算法抗已知攻击的能力。第7节对算法的优缺点进行了分析。

2 符号及参数

B 8比特无符号整数的集合(字节)，即{0, . . . , 255}

Bk B × · · · × B︸ ︷︷ ︸
k

B∗ B1 ∪ B2 ∪ . . . ∪ Bi ∪ . . .

ai 对于字节或比特数组a，ai表示数组a的第i个元素(索引从0开始)

a+ k 对于长度为ℓ的字节数组a和整数k ∈ {0, 1, . . . , ℓ − 1}，a + k表示从

a的第k个元素开始的字节数组

∥ 对于字符串(或字节数组) a和b, a∥b表示a与b的级联

:= 赋值操作，a := b表示将a赋值作为b

κ 安全参数
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log2 底为e的对数函数，其中e是自然数2.71828...

log2 底为2的对数函数

negl(·) 可忽略函数

N 正整数集合{1, 2, 3, . . .}

R 实数集合

Z 整数集合{. . . ,−2,−1, 0, 1, 2, . . . }

Zq 商环Z/qZ，其中q ∈ N为正整数

Zn
q Zq × · · · × Zq︸ ︷︷ ︸

n

⌈·⌉ 向上取整函数，对于实数x ∈ R，⌈x⌋表示大于等于x的最小整数

⌊·⌋ 向下取整函数，对于实数x ∈ R，⌈x⌋表示小于等于x的最大整数

⌈·⌋ 向上最近取整函数，对于实数x ∈ R，⌈x⌋表示最接近x的整数，当上下

两个整数一样近时，该函数向上取整

⌈·⌋q→p 模切换函数，对于正整数q, p和整数u ∈ Zq，⌈u⌋q→p = ⌈(p/q) · u⌋ mod p

x $←− D 根据分布D，选取x

x $←− S 从一个集合S中均匀随机选取x

◦ 逐点相乘。对于x = (x1, x2, . . . , xn)
T ∈ Zn

q和y = (y1, y2, . . . , yn)
T ∈ Zn

q ,
x ◦ y = (x1y1, x2y2, . . . , xnyn)

T ∈ Zn
q

R 商环R = Z[X]/(Xn + 1)，其中n = 2n
′−1使得Xn + 1是2n

′
次分圆多项式

Rq 商环Rq = Zq[X]/(Xn + 1)，其中n = 2n
′−1使得Xn + 1是2n

′
次分圆多项

式

Rk R× · · · ×R︸ ︷︷ ︸
k

Rk
q Rq × · · · ×Rq︸ ︷︷ ︸

k

a, b, . . . 环R或Rq(包括环Z和Zq)中的元素用小写字母表示

a, b, . . . 粗体小写字母表示系数在R或Rq中的列向量

A, B 粗体大写字母表示矩阵

aT或AT 向量a或矩阵A的转置

a[i] 向量a的第i个元素(索引从0开始)

A[i][j] 矩阵A第i行, 第j列的元素(索引从0开始)

BytesToBits 函数BytesToBits输入长度为ℓ的字节数组，输出长度为8ℓ的比特数组，即

对于α = BytesToBits(a)，那么αi :=
(
⌊a⌊i/8⌋/2(i mod 8)⌋ mod 2

)
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2.1 基本定义

可忽略函数. 可忽略函数是一个函数negl : N→ [0, 1]满足对于每一个正整数c，存

在一个整数K，满足对于所有k > K使得negl(k) < 1/kc成立。

统计距离. 两个概率分布X和Y之间的统计距离定义为：

∆ =
1

2
·
∑
α

|Pr[X = α]− Pr[Y = α]|

如果X与Y之间的统计距离是可忽略的，那么我们称X统计接近于Y。

2.2 基本操作

模约化.对于一个正偶数α，定义r′ = r mod± α是在(−α
2
, α
2
]范围内的唯一元素r′满

足r′ = r mod α成立。对于一个正奇数α，定义r′ = r mod± α是在[−α−1
2
, α−1

2
]范围

内的唯一元素r′满足r′ = r mod α成立。对于任意正整数α，定义r′ = r mod+ α是

在[0, α)范围内唯一的元素r′满足r′ = r mod α成立。当精确的表示不重要的时候，

简写为r mod α。

元素的范数.对于一个元素w ∈ Zq，∥w∥∞表示|w mod± q|。下面定义关于商环R上

元素w = w0 + w1X + · · ·+ wn−1X
n−1 ∈ R的ℓ∞和ℓ2范数：

∥w∥∞ = max
i
∥wi∥∞, ∥w∥ =

√
∥w0∥2∞ + . . .+ ∥wn−1∥2∞

相应地，对于向量w = (w1, . . . , wk) ∈ Rk，定义

∥w∥∞ = max
i
∥wi∥∞, ∥w∥ =

√
∥w1∥2 + . . .+ ∥wk∥2

模切换函数. 对于任意正整数p, q，定义模切换函数⌈·⌋q→p如下：

⌈x⌋q→p = ⌈(p/q) · x⌋ mod+ p

易证，对于任意x ∈ Zq，p < q和x′ = ⌈⌈x⌋q→p⌋p→q，我们有 |x′ − x mod± q| ≤
Bq :=

⌈
q
2p

⌋
成立。当我们将操作⌈·⌋q→p作用于环元素x ∈ Rq或x ∈ Rk

q的时，其意

思是将相应计算过程独立作用到环元素的每个系数上。

对称密码组件.埃奎斯密钥封装机制需要用到一个伪随机函数PRF : Bℓ×B → B∗，

一个扩展输出函数XOF : B∗ → B∗，和两个杂凑函数H : B∗ → Bℓ和G : B∗ →
Bℓ × Bℓ。本文档仅考虑ℓ = 32或ℓ = 64。
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数论变换(NTT). 对于商环Rq = Zq[X]/(Xn + 1)，我们将选择模数q使得Zq中存

在一个2n次单位根r mod q。在这种情况下，分圆多项式Xn + 1完全分解为线性

因子X − (ri mod q)对于i = 1, 3, 5, . . . , 2n − 1。根据中国剩余定理(CRT)，分圆
环Rq与环Zq[X]/(X− ri) ∼= Zq的直积同构，即Rq

∼=
∏

i Zq[X]/(X− ri)。此外，我

们能够利用快速傅里叶变换(FFT)快速计算该同构

a 7→ (a(r), a(r3), . . . , a(r2n−1)) : Rq →
∏
i

Zq[X]/(X − ri)

当基域是有限域的时候，FFT也称为NTT。我们实现的快速NTT算法并没有按
照顺序a(r), a(r3), . . . , a(r2n−1)输出，而是输出

â = NTT(a) = (a(r0), a(−r0), . . . , a(rn/2−1), a(−rn/2−1))

其中ri = rbrv(n/2+i)和brv(k)表示k(log2 n比特)的比特逆序。利用NTT变换及其逆
变换NTT−1，我们可以快速的计算Rq中的元素乘法。特别地，对于a, b ∈ Rq，我

们有a · b = NTT−1(NTT(a) ◦ NTT(b))。对于向量v和矩阵A，v̂ = NTT(v)和Â =

NTT(A)代表将NTT变换独立的作用到多项式向量或矩阵中的每一个多项式。

均匀随机采样Rq中的多项式. 我们将采用算法1中的函数Parse : B∗ → Rq来确

定性地采样Rq中的元素，其中⌈log2 q⌉ ≤ 16。特别地。该函数以一个字节流B =

b0, b1, b2, . . .作为输入，然后输出Rq中的一个元素â = â0+â1X+· · ·+ân−1X
n−1。由

于NTT变换能将Rq中均匀随机分布的元素映射到Zn
q中均匀随机分布的向量，我

们可以假设函数Parse的输出即为某个随机元素经过NTT变换后的结果。
算法 1: Parse : B∗ → Rq

输入: 字节流B = b0, b1, b2, · · · ∈ B∗

输出: 多项式â ∈ Rq

1 i := 0;
2 j := 0;
3 while j < n do
4 d := bi + 256 · bi+1;
5 d := d mod+ 2⌈log2 q⌉;
6 if d < q then
7 âj := d;
8 j := j + 1;
9 end

10 i := i+ 2;
11 end
12 return â0 + â1X + · · ·+ ân−1X

n−1;
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二项分布采样. 以正整数η为参数的中心二项分布Bη定义如下：

Bη =

{
η∑

i=1

(ai − bi) : (a1, . . . , aη, b1, . . . , bη)
$←− {0, 1}2η

}
从Bη中采样一个多项式f ∈ Rq或多项式向量的意思是从Bη中采样每个多项式

的系数。特别地，我们将利用算法2中的函数CBDη(Centered Binomial Distribu-
tion)来采样满足分布Bη的多项式f ∈ Rq，其中η ≤ 8。

算法 2: CBDη : Bnη/4 → Rq

输入: 字节数组B = (b0, b1, . . . , bnη/4−1) ∈ Bnη/4

输出: 多项式f ∈ Rq

1 (β0, . . . , β2nη−1) := BytesToBits(B);
2 for i从0到n− 1 do
3 a :=

∑η−1
j=0 β2iη+j;

4 b :=
∑η−1

j=0 β2iη+η+j;
5 fi := a− b;
6 end
7 return f0 + f1X + · · ·+ fn−1X

n−1;

埃奎斯密钥封装机制还需要从η = 12的中心二项分布B12中采样多项式。为

了便于实现，我们将利用关系B12 = B8 +B4来定义函数CBD12(B3n)→ Rq：

CBD12(B∥B′ ∈ B3n) = CBD8(B ∈ B2n) + CBD4(B
′ ∈ Bn)

编码与解码.算法3定义了一个将nℓ/8字节数组解码为多项式f = f0+f1X+ · · ·+
fn−1X

n−1的解码函数，其中每个系数fi ∈ {0, 1, . . . , 2ℓ − 1}。此外，我们定义编
码函数Encodeℓ为Decodeℓ的逆。当Encodeℓ输入为一个多项式向量时，我们独立应
用Encodeℓ到每个分量的多项式，然后将字节数组级联输出（对应的 Decodeℓ函数
将按顺序逐一恢复向量中的每个多项式分量）。

算法 3: Decodeℓ : Bnℓ/8 → Rq

输入: 字节数组B ∈ Bnℓ/8

输出: 多项式f ∈ Rq

1 (β0, . . . , βnℓ−1) := BytesToBits(B);
2 for i从0到n− 1 do
3 fi :=

∑ℓ−1
j=0 βiℓ+j2

j;
4 end
5 return f0 + f1X + · · ·+ fn−1X

n−1;
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3 埃奎斯密钥封装机制

埃奎斯密钥封装机制(Aigis-enc)本质上是基于文献[11,27]中密钥封装机制，其
主要区别在于底层使用了不同的困难问题和不同的参数选取方式。为了便于描

述，我们将先给出选择明文攻击安全的埃奎斯公钥加密方案作为中间方案。

3.1 选择明文攻击安全的公钥加密方案

埃奎斯公钥加密方案需要由8个参数n, q, k, η1, η2, dt, du, dv来实例化。第3.3节
将给出方案的具体参数选择。我们将在算法4中给出埃奎斯公钥加密方案的密钥
生成算法Aigis-pke.KeyGen()，在算法5中给出加密算法Aigis-pke.Enc()，在算法6中
给出解密算法Aigis-pke.Dec()。
算法 4: Aigis-pke.KeyGen()：密钥生成算法

输出: 公钥pk ∈ Bdt·k·n/8+n/8

输出: 私钥sk ∈ B⌈log2 q⌉·k·n/8

1 d
$←− Bn/8;

2 (ρ, σ) := G(d) ∈ Bn/4;
3 N := 0;
4 for i从0到k − 1 do /* 生成矩阵Â = NTT(A) ∈ Rk×k

q */
5 for j从0到k − 1 do
6 Â[i][j] := Parse(XOF(ρ∥j∥i))
7 end
8 end
9 for i从0到k − 1 do /* 从Bη1中采样s ∈ Rk

q */
10 s[i] := CBDη1(PRF(σ,N));
11 N := N + 1;
12 end
13 for i从0到k − 1 do /* 从Bη2中采样e ∈ Rk

q */
14 e[i] := CBDη2(PRF(σ,N));
15 N := N + 1;
16 end
17 ŝ := NTT(s);
18 t := NTT−1(Â ◦ ŝ) + e; /* t := As + e */
19 pk :=

(
Encodedt(⌈t⌋q→2dt )∥ρ

)
;

20 sk := Encode⌈log2 q⌉(ŝ mod+ q); /* sk := s */
21 return (pk, sk);
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算法 5: Aigis-pke.Enc(pk, µ; r)：加密算法

输入: 公钥pk ∈ Bdt·k·n/8+n/8，明文消息µ ∈ Bn/8，随机数r ∈ Bn/8

输出: 密文c ∈ Bdu·k·n/8+dv ·n/8

1 N := 0;
2 t := ⌈Decodedt(pk)⌋2dt→q;
3 ρ := pk + dt · k · n/8;
4 for i从0到k − 1 do /* 生成矩阵Â = NTT(A) ∈ Rk×k

q */
5 for j从0到k − 1 do
6 Â[i][j] := Parse(XOF(ρ∥j∥i))
7 end
8 end
9 for i从0到k − 1 do /* 从Bη1中采样r ∈ Rk

q */
10 r[i] := CBDη1(PRF(r,N));
11 N := N + 1;
12 end
13 for i从0到k − 1 do /* 从Bη2中采样e1 ∈ Rk

q */
14 e1[i] := CBDη2(PRF(r,N));
15 N := N + 1;
16 end
17 e2 := CBDη2(PRF(r,N)); /* 从Bη2中采样e2 ∈ Rq */
18 r̂ := NTT(r);
19 u := NTT−1(ÂT ◦ r̂) + e1; /* u := AT r + e1 */
20 v := NTT−1(NTT(t)T ◦ r̂) + e2 + ⌈ q2⌋ · Decode1(µ);

/* v := tT r + e2 + ⌈ q2⌋ · µ */
21 c1 := Encodedu(⌈u⌋q→2du );
22 c2 := Encodedv(⌈v⌋q→2dv ) ;
23 return c = (c1∥c2);
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算法 6: Aigis-pke.Dec(sk, c)：解密算法

输入: 私钥sk ∈ B⌈log2 q⌉·k·n/8，密文c ∈ Bdu·k·n/8+dv ·n/8

输出: 明文消息µ ∈ Bn/8

1 u := ⌈Decodedu(c)⌋2du→q;
2 v := ⌈Decodedv(c+ du · k · n/8)⌋2dv→q;
3 ŝ := Decode⌈log2 q⌉(sk);
4 µ := Encode1(⌈v − NTT−1(ŝT ◦ NTT(u))⌋q→2); /* µ := ⌈v − sTu⌋q→2 */
5 return µ;

正确性分析. 令变量ct ∈ Rk与算法5中计算的向量t(第2步)满足如下关系：

t := ⌈⌈As + e⌋q→2dt⌋2dt→q = As + e− ct.

令变量cu ∈ Rk与算法6中计算的向量u(第1步)满足如下关系：

u := ⌈⌈AT r + e1⌋q→2du⌋2du→q = AT r + e1 − cu.

令变量cv ∈ R与算法6中计算的值v(第2步)满足如下关系：

v := ⌈⌈tT r + e2 + ⌈q/2⌋ · µ⌋q→2dv ⌋2dv→q

= tT r + e2 + ⌈q/2⌋ · µ− cv

= (As + e− ct)
T r + e2 + ⌈q/2⌋ · µ− cv

= (As + e)T r + e2 + ⌈q/2⌋ · µ− cv − cT
t r.

利用以上关系式，我们有

v − sTu = eT r + e2 − cv − cT
t r− sTe1 + sTcu︸ ︷︷ ︸

= w

+⌈q/2⌋ · µ = w + ⌈q/2⌋ · µ.

定义µ′ := ⌈v − sTu⌋q→2。那么，我有以下关系成立：

⌈q/4⌋ ≥ ∥v − sTu− ⌈q/2⌋ · µ′∥∞ = ∥w + ⌈q/2⌋ · µ− ⌈q/2⌋ · µ′∥∞

由三角不等式可知∥⌈q/2⌋ · µ − ⌈q/2⌋ · µ′∥∞ ≤ ⌈q/4⌋ + ∥w∥∞。换句话说，如
果∥w∥∞ < ⌈q/4⌋，那么我们有

∥⌈q/2⌋ · µ− ⌈q/2⌋ · µ′∥∞ < 2 · ⌈q/4⌋.

容易验证，对于所有奇数q，上述不等式只有在m = m′时才能成立。换句话说，

只要∥w∥∞ < ⌈q/4⌋成立，那么埃奎斯公钥加密方案就能正确解密。我们将选择
合适的参数(在第3.3节描述)使得解密出错的概率是可忽略的。
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3.2 选择密文攻击安全的密钥封装机制

基于选择明文攻击安全的公钥加密方案Aigis-pke，我们将在这一节中给出选
择密文攻击安全的埃奎斯密钥封装机制。算法7，8和9分别定义了Aigis-enc 的密
钥生成算法、密钥封装算法和解封装算法。

算法 7: Aigis-enc.KeyGen()：密钥生成算法

输出: 公钥pk ∈ Bdt·k·n/8+n/8

输出: 私钥sk ∈ B(⌈log2 q⌉+dt)·k·n/8+3n/8

1 z
$←− Bn/8;

2 (pk, sk′) := Aigis-pke.KeyGen();
3 sk := (sk′∥pk∥H(pk)∥z);
4 return (pk, sk);

算法 8: Aigis-enc.Encaps(pk)：密钥封装算法

输入: 公钥pk ∈ Bdt·k·n/8+n/8

输出: 密文c ∈ Bdu·k·n/8+dv ·n/8

输出: 密钥K ∈ Bn/8

1 µ
$←− Bn/8;

2 µ′ := H(µ);
3 (K̄, r) := G(µ′∥H(pk));
4 c := Aigis-pke.Enc(pk, µ′; r);
5 K := H(K̄∥H(c));
6 return (c,K);
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算法 9: Aigis-enc.Decaps(sk, c)：解封装算法

输入: 密文c ∈ Bdu·k·n/8+dv ·n/8

输入: 私钥sk ∈ B(⌈log2 q⌉+dt)·k·n/8+3n/8

输出: 密钥K ∈ Bn/8

1 pk := sk + ⌈log2 q⌉ · k · n/8;
2 h := sk + (⌈log2 q⌉+ dt) · k · n/8 + n/8; /* h = H(pk) */
3 z := sk + (⌈log2 q⌉+ dt) · k · n/8 + n/4;
4 µ′ := Aigis-pke.Dec(sk, c);
5 (K̄ ′, r′) := G(µ′∥h);
6 c′ := Aigis-pke.Enc(pk, µ′; r′);
7 if c = c′ then
8 return K := H(K̄ ′∥H(c))
9 else

10 return K := H(z∥H(c))
11 end
12 return K;

3.3 参数集以及相关函数的实例化

根据当前格上困难问题求解状态和未来数年内对抗量子安全密钥封装机制

的需求，我们为埃奎斯密钥封装机制选择了三组参数集，即PARAMS I、PARAMS
II 和PARAMS III，分别瞄准目标量子安全强度80，128和192（对应保守估计的
经典安全强度分别约为112，162和235），其中PARAMS II为推荐参数。由于埃奎
斯密钥封装机制存在一定的解密错误，根据目前格上求解算法对于解密错误的

利用状态和量子可证明安全的要求，我们特意选择对应参数使得方案的解密错

误率（分别达到了2−82，2−128和2−211）与安全性相匹配，从而保证不会由于解密

错误的存在而降低方案抵抗量子敌手的安全性。此外，由于量子搜索算法的存

在，2κ比特长的密钥最多只能提供κ比特的安全强度，为了实现大于128的量子安
全强度，参数集PARAMS III支持产生64字节（即512比特）的会话密钥，而对应
参数集PARAMS I和参数集PARAMS II只支持产生32字节（即256比特）的会话
密钥。

实例化PRF，XOF，H和G. 我们可以采用FIPS-202标准[32]中的函数来实例化
这些对称密码组件：

– 用SHAKE-256(s∥m)实例化PRF(s,m)

– 用SHAKE-128实例化XOF
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表 1. 埃奎斯密钥封装机制的参数集(公钥pk、私钥sk、密文c和会话密钥ss长度的单位为字节)

参数集名称 (n, k, q) (η1, η2) (dt, du, dv) 公钥|pk| 私钥|sk| 密文|c| 会话密钥|ss| 解密错误率
PARAMS I (256, 2, 7681) (2, 12) (10, 9, 3) 672 1568 672 32 2−82

PARAMS II (256, 3, 7681) (1, 4) (9, 9, 4) 896 2208 992 32 2−128

PARAMS III (512, 2, 12289) (2, 8) (11, 10, 4) 1472 3392 1536 64 2−211

– 当n = 256时，用SHA3-256实例化H；当n = 512时，用SHA3-512实例化H
– 当n = 256时，用SHA3-512实例化G；当n = 512时，用SHA3-1024实例化G

4 程序实现及性能

我们分别在Windows 10 64位系统（硬件配置为2.5GHz的Intel Core-i7 6500U
CPU和8GB内存的Thinkpad X1笔记本）和Ubuntu 14.04 LTS 64位操作系统（硬
件配置为3.6GHz的Intel Core-i7 4790 CPU和4GB的内存ThinkCentre台式机）上
实现了埃奎斯密钥封装机制，并将相关实现代码分别保存在Aigis-enc文件夹下名
为“Win10”和“Ubuntu”的文件夹内。特别地，针对两种操作系统我们都分别
给出了标准C语言的实现版本和利用AVX2部分优化实现的版本，并将相关实现
代码分别保存在名为“ref’”和“avx2”的文件内。表2和表3分别给出了埃奎斯
密钥封装机制各算法在Win10和Ubuntu系统上运行10000次的平均CPU周期。

表 2. 埃奎斯密钥封装机制Win10版本的计算效率（单位：CPU周期）

参数集名称 密钥生成 密钥封装 解封装 密钥生成(AVX2) 密钥封装(AVX2) 解封装(AVX2)
PARAMS I 137 751 196 576 213 957 54 838 73 018 65 752
PARAMS II 205 866 268 938 291 920 76 778 102 015 92 686
PARAMS III 308 050 440 070 460 837 128 651 185 796 153 445

表 3. 埃奎斯密钥封装机制Ubuntu版本的计算效率（单位：CPU周期）

参数集名称 密钥生成 密钥封装 解封装 密钥生成(AVX2) 密钥封装(AVX2) 解封装(AVX2)
PARAMS I 159 764 216 617 244 179 71 352 76 583 64 634
PARAMS II 232 102 295 222 331 524 90 335 99 780 85 622
PARAMS III 335 478 460 563 506 319 146 304 174 560 140 894

4.1 编译和运行程序

Windows下编译和运行程序：用VS 2013或更新的版本打开VS项目文件即可编
译并运行程序。默认情况下，编译程序将会生成配置为PARAMS II中参数的
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密钥封装机制的软件。如果想要编译程序生成配置为PARAMS I或者PARAMS
III中参数的密钥封装机制的软件，只需要打开名为params.h的头文件，并对应修
改PARAMS标志为1或者3即可。
Ubuntu下编译和运行程序：用命令行终端进入程序源代码所在文件夹(例如，
Ubuntu/ref)，然后运行如下命令即可编译并运行程序：

1 make
2 make test

与Windows下的程序一样，默认情况下编译程序将会生成配置为PARAMS
II中参数的密码封装机制的软件。如果想要编译程序生成配置为PARAMS I或
者PARAMS III中参数的密钥封装机制的软件，只需要打开名为params.h的头文
件，并对应修改PARAMS标志为1或者3即可。

4.2 测试用例

在Ubuntu编译环境下，我们还提供测试用例生成程序。由于该程序需要用
到openssl库中的某些函数，测试用例生成程序只有在系统安装了openssl库后才
能被正确地生成。特别地，如果目标系统已经事先将openssl库安装到了路径
/usr/local/include和/usr/local/lib下，那么执行make命令时编译程序会自动生成
测试用例程序，并且可以用make kat命令运行该程序。

1 make
2 make kat

运行该命令后，在程序的文件夹下将会产生两个分别以.req和.rsp结尾的文
件，其中.req文件包含一组包括测试用例编号count、随机种子seed、公钥pk、私
钥sk、密文ct和共享密钥ss的数据集合（除了变量count和seed有数据之外，其他
变量都为空）。以下是.req文件中的一组样本数据：

count = 0

seed = 061550234D158C5EC95595FE04EF7A25767F2E24CC2BC47
9D09D86DC9ABCFDE7056A8C266F9EF97ED08541DBD2E1FFA1

pk =

sk =
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ct =

ss =

对应地，.rsp文件也包含一组由测试用例编号count、随机种子seed、公钥pk、
私钥sk、密文ct和共享密钥ss的数据集合，其中.rsp中seed变量与.req中具有相同
测试用例编号中的seed的值相同，而公钥pk、私钥sk、密文ct和共享密钥ss的值
则是在以seed初始化一个伪随机生成器来为其他算法提供随机数的情况下由相
应算法来确定性的产生。以下是.rsp文件中的一组样本数据：

count = 0

seed = 061550234D158C5EC95595FE04EF7A25767F2E24CC2BC47
9D09D86DC9ABCFDE7056A8C266F9EF97ED08541DBD2E1FFA1

pk =BA13464ECE8CC142AB7219BD48A806B9B731851D0463C2E9
0EC2242532330E0C68F82F751C82F5CD98E80DA0AFA63C9537803
C3C95CD34A9B607405EE55A38590387521DF8CCDCEF33EFFE340
9B6B83B78EE681C7335BFC7F6FFF96F48433195C09BF06E5F72EC
DD625C6E1BDACC608A9EDB0384EDE57C65B2A533EB9E0299DB
CFABC93E0DA39C1D9EF22C81823FF2E310F0505B33E87AC8747A
269CEB56F49DEF3BD92B87F2B72F3A33F99683078926EA386A74E
B1B40EF4CC4BCFA3B13544F3ED7D723727634CF8D2EB0593AE9
EC812479F20556B321856AA963D55E57DA3680E259832A50E63DD9
7F537CE8951B8A84A2B9D5BD4AAA8BDEEA283CAD6BBCE12B3
7C7FC6BA7F8B035710FBAFBF5F3274B6F23D4108F8AA023A0494
DA716F8F6829C02C1A1262351219DD2B936781090C7F5395892E12B
2754DF6AB8E86DDB152A0FA6987FD2A49C691DFCF448026B3696
84B9074D8222FDB8F3F8AEBED34F87E8D03278796FCBB44A8C57
82EDE5DD5CA797009C9EF338D4EC5F5205458110F69C787C4608C
2DF0017D3ED2A8497D861D02FADBF7B0BA225ADEE2EF3D4368
F3886FE3EA39258A3A9F0F5CB4AFB9BF744045F4DFD80AF21877
357EACDC2EA9CD0144603A0955A907712BA6F0A2E89257EF0E54
3488197171CAA3B6D00E5DAE0F82256E9F1EA9B9316D2E6CBC3F
4B4B4273F9AA108BC5216BE289289BA6C6FCC60F8EFDAABF4D
EED6F0C126811C9380F7CC29B974E371BC492323A8AD74119E8DB
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DD0D5C751C159A8CE5969EC02CF4AFE521B04E774F2F0DC7A73
AE969F2BE0BAE7BCAC4B6787420055E34051E0DCE87AC965BAF
2586E0CB3FDE065E3E0F6088F7A4569D85EFBCFBAE7ACD58ED
F30C456EF81807757A939AEA0F0C6885995E72291A4BA8633A18D
CAE58060919D5B4A88D81FDEDDF0D05825FC3428F22F4EF29FA5
3A92054F7D3198157F13FFA9A185A5ADF74392B4E97816C843ACC
E4F06A3DE99ADDEBEF7BC5B12E89FAF39378F0326CED96708FC
3F052BD315B0D208C6BE48246E7090BECE67D38F29DA26BEE30A
4E33539B25E02AAC6DB84AD6CAD0C3F89E504D0F04848AC4A14
039DE1F8EAD2789093F3CA05A5CA799F36DF783C437163D62E6C
8D0BDA2DD2E2DF0EC8A77898A9789B921DABA4692C5C9D1DD0
6467468E4118620294C9D17591354B204898695D87C64A3140E0DB1D
A31B0D376FEB982FE365EAFD465FC64A0C5F8F3F9003489415899
D59A543D8208C54A3166529B53922

sk = 53CB1C4F5F7B7D4D67CFF760ED7341F2900538D904800F578
29B474B0F6B008AD8A21D5930902544BAC159ECB4608BD9198D79
7FAAAE2AB1EED2A7DC84F6B6839FBF99D32C511781D123039A2
9D7FCC522A70EE2ECD7C3196E375A34C7AD91CF3A07EEA812F9
C03A53C164ED6139EA1FE863EC62D96375106385266D538FCCA80
06FA8E87C30A789086CC492C0C04E03332AEEF2DD4E9341A12C4
09587930FFD5E5C133154D811A0BCDDD1788EBD578D65552A69E
303FBC81B1557FA221D82CDA669A556BB9562BB6217BF5780FD5
34181D586A94686C91146EDE8E8D44A952EE4D04281479E9A5E7D
C2D6CD1FF04D69C21299DF46FCEF45A0EFC8BA7EE29D4030E77
CCDE5310A6952E0BB098A33233993D8E91CE009FA7EC5C7AF0B
72CBC6A66E1F5C6D1E9B2CCBF42BA4F571E982686A7EA126E4A
BB66F0BDD8590E6FC3A3EF4A5E16A6843CBC509B7DCBD6B174
B3F90479F530C4CA989C58183A11A916352BB661F85234BF550101C
7FB0F072B4ACDA4EE7A9295752413E5CBA7F6845FFFD39827B8F
A02387B6283BA22598337B6293BD4497988929C72D6B4E2AC24D1D
EE25189E7E558F3C9227B39B7A2B9912AC9377F75875C4A33C68E6
963712DBACE9D140B40D4D7DA7BDCA836FAF83619AD4945B9F8
E9F860D1984E98396CF6E2C6FE5B7E533EEC762E42EF002DBBAD
C0835442C4759B1F8CA327520C07DD2B04BCF5754200BB991EE96
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2BB8A8EFD7FD735CD08B70560F07682B892B6C058D8B9248E808F
B31107960C3BE0A130B4DA870281BF32804C8DD7A6BE900E93433
E8B41636935180BBAE43764356AEECF26643FEC38CC34852D54575
335CBA6A48C5DCD487890337C174DB62B425FE58A09F195F70369
56B45382B2C59E294D2DBF6536CC312FCA6FBCA84F0C1E1D1CE
3939B14E1388415D98461C9858A0780303E7169853278083CED16AA
B3171B78DED6342BEEF6B9D76A4EAE8A0868A9ACE100682D7FD
AD6532A6645E303F02CE0EA7B8FE3C70E5C3CE297D3AA29AEC2
D3F1C5E0C5D6DE3B82565F56D794645D5C6C97A8C9B6BCDD4A5
0540A7DA1511B6231354C438CDAF8CC62986162965F0656528CA44
F10FAD7D92BC9B5AD64F2892490CD083CC4910D1E7932B82614D
156F51085DB0B560FF828E1A819FF733E2333EF0E522688AA685B3
EBF6B5B073D78CDB0B5370950719A4B6F5F04ECDA487CB6E135E
D556BE7E1E1F2FC09873A6EAE2A00C699E8C5817D4337BAD1EC
78F7E4E7D28389F195271A602E68E54594FA4CCFD0196D166D290B
82C13C9B15A57D33C04770A620444481F736BD4030CD15659BD6B
77D6EDF8F8041213A0E5F7848574A52747C94DC7E3D36F1A20A57
F676C8F2046E731F0EC41BB0F314CB0175B85EEB9FE921C592802
E660A0C91709AC85F4BCE30D35B8D56701D679642CF4302FF6136
5A60D93B7E0692D589EBCF4623C38F315A6B6BD2C8BA6AF19360
533F0824B89527C896624D97FCC0CED5E12C213C5ADADB5E9A45
67B315FC84E163437151193DF7E45D52E0B2B1287E923600B3A0348
3C59B42873CCBC40C1176A9A872159F2169B4031673255D5AAA070
B62DEE5D009D2A12BEFE2294E4055623714D27F1ED514608D1EC
B4031553E31815C4A259C179F6CD767DCDAE045BF059C4DDA545
2FDA7C13C54182C5247B853B8EC7F711600B173161C28B9ACA5DF
9EC2EE09940ECF2DD6AF577DACD5907677C00CD6192DD5A2B79
39A1FC8C9AFDA458776FED2A3B0196820FBA13464ECE8CC142A
B7219BD48A806B9B731851D0463C2E90EC2242532330E0C68F82F7
51C82F5CD98E80DA0AFA63C9537803C3C95CD34A9B607405EE55
A38590387521DF8CCDCEF33EFFE3409B6B83B78EE681C7335BFC
7F6FFF96F48433195C09BF06E5F72ECDD625C6E1BDACC608A9E
DB0384EDE57C65B2A533EB9E0299DBCFABC93E0DA39C1D9EF2
2C81823FF2E310F0505B33E87AC8747A269CEB56F49DEF3BD92B8
7F2B72F3A33F99683078926EA386A74EB1B40EF4CC4BCFA3B1354
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4F3ED7D723727634CF8D2EB0593AE9EC812479F20556B321856AA9
63D55E57DA3680E259832A50E63DD97F537CE8951B8A84A2B9D5B
D4AAA8BDEEA283CAD6BBCE12B37C7FC6BA7F8B035710FBAF
BF5F3274B6F23D4108F8AA023A0494DA716F8F6829C02C1A126235
1219DD2B936781090C7F5395892E12B2754DF6AB8E86DDB152A0F
A6987FD2A49C691DFCF448026B369684B9074D8222FDB8F3F8AE
BED34F87E8D03278796FCBB44A8C5782EDE5DD5CA797009C9EF
338D4EC5F5205458110F69C787C4608C2DF0017D3ED2A8497D861D
02FADBF7B0BA225ADEE2EF3D4368F3886FE3EA39258A3A9F0F5
CB4AFB9BF744045F4DFD80AF21877357EACDC2EA9CD0144603A
0955A907712BA6F0A2E89257EF0E543488197171CAA3B6D00E5DA
E0F82256E9F1EA9B9316D2E6CBC3F4B4B4273F9AA108BC5216BE
289289BA6C6FCC60F8EFDAABF4DEED6F0C126811C9380F7CC29
B974E371BC492323A8AD74119E8DBDD0D5C751C159A8CE5969EC
02CF4AFE521B04E774F2F0DC7A73AE969F2BE0BAE7BCAC4B678
7420055E34051E0DCE87AC965BAF2586E0CB3FDE065E3E0F6088F
7A4569D85EFBCFBAE7ACD58EDF30C456EF81807757A939AEA0F
0C6885995E72291A4BA8633A18DCAE58060919D5B4A88D81FDED
DF0D05825FC3428F22F4EF29FA53A92054F7D3198157F13FFA9A1
85A5ADF74392B4E97816C843ACCE4F06A3DE99ADDEBEF7BC5B
12E89FAF39378F0326CED96708FC3F052BD315B0D208C6BE48246
E7090BECE67D38F29DA26BEE30A4E33539B25E02AAC6DB84AD6
CAD0C3F89E504D0F04848AC4A14039DE1F8EAD2789093F3CA05A
5CA799F36DF783C437163D62E6C8D0BDA2DD2E2DF0EC8A77898
A9789B921DABA4692C5C9D1DD06467468E4118620294C9D1759135
4B204898695D87C64A3140E0DB1DA31B0D376FEB982FE365EAFD
465FC64A0C5F8F3F9003489415899D59A543D8208C54A3166529B53
922F6CAC9A5DC4CD2E48B4EE69E15B42502768E890E31566351B2
5B2760A41EA89D8626ED79D451140800E03B59B956F8210E5560674
07D13DC90FA9E8B872BFB8F

ct =EFDDB1F32C9B99E36CC08DA0CF4D5E5C1778C8CF3BD8FC
EC27041E648BA97BA78B950BE10A2B9637D2AD73AEE68C4C6B7
8BF45FE77AB726528770F00390F52299D5E78894461C99085B8AE66
500711A993A0CF0138DC28F1072A64E3E46E85B642FB82887312B8
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728C4F00D7FB725EA9F7B5148766292E9CC3EE91F30F62CA9926F
0142DC476A28CDD48D78645F8BED47630A1A988359FEFD6DECF
2A3FF5E75914C4C8DE2855787EE9746EE69D1A18C0AE1D28D3E2
217AD578F61D588DCCABA120E63C9672D372D638C1A3A55DCF6
351BFDD7B2752DE38D52456816B1DAAD9983E3B0B7CD6C582731
405BEFD6535F38446B70904840C5D094FED4D972B943E1350793F51
0AA8C160E3F64926667E660FB5F2C12F43CD3E21B3CFD4953FDF
7E93A174ADADCB2064C756113A461F0FF6C0D03BA02C09A04303
FC3F965E0376E554751E947A566EB0036CE537237560113D74C8205
5E09F104A343A6AAF5BA4901332946FE0C2EA8F28C08FFF5E7BD
490D8F4F5FD03B0299DB0C0D131B30E878A468F7431798B498E5A4
6B741AACF6923D7A4822D6A8162409657ABE4382BBCAD50C4327
3DEA32B1888150BBF56DA18A2D386FD3005D036D363020277DF69
35CD2923B2C6544AB7A9E2FCC5A352258A9DF14051C616C3226D8
2EB4C7FA2043380D993F2BB09F6C164B7179E84BDA24AFAC61FF
F155F63ED1521DDFF6C0B276E7D7995BB726A5F12BC77C69B385
1ED2FEAE649D327D0B02AC28845F72D6185C410AFC108D05BD38
7D4A8848F2C3802CE1167CB9088E6936E89D46A2AA4039A5AACE
03E2892A26D36FFE527A785D2B0EC5AB3B5C197409A61F851963B
0F07C49112F4DBF2464E0E340D7C72385A2E8F06A4ECFFDD513A
D17F66322333D5F1C559BCD0F2BE2754FC3472525D30615D9E71D
514275CBAD506B4831915A0AAE90E054C39100F9116B6FE65ADE6
34167EF48B46F6CD7096B4313966D84FD3E11BB66FABADB7CCF1
D62541F33A594325DF59D32CFD1490933AF9BC5B667205516C7F7B
BB665F0382FAE396B70DF864387F151F3CAF2DA785DA0913890E
C3DD8CD4D6036B10677E1118E8689C063762D694D8EC2501DE18C
803A6C7EA0D8E4535EBEE07EFC6338CF3E5D0559DACF60C65AF
11EC264F2720DFC82D5EE1A60781FB825F0B970E3595C31833B6F8
2FB17531960AA66B0705C302B85EA4FDB82F06C20186C1DFC9599
8297C1B7C413CC7AE6F02427B53F6DC98C8D4229A55B6F16F3160
9DBEFEB2BAC57F517F11E063FF78801FE437526D66B388D99EBD
DD5513CB4EB884BF2E8CC567AACF96A371A182C21B280E6351E
FC949F1F20A078EDAAFE24C0DCA4E97D0604C1D7FCECC3FE30
5810AE6C23200F8C7682AF35C5C3B53C78B0DB4BC17234E
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ss = DAFEE7F565080D7998D99D5C0558E58CAAD0F9AE55BC4614
AB4D53C3FE5FB452

5 可证明安全

5.1 困难假设

LWE问题. 令n, q是任意正整数，α是任意正实数，χα是Z上以α为参数的离散分

布χα ⊆ Z。对于向量s ∈ Zn
q，定义分布As,α如下：

As,α = {(a, b = aT s + e mod q) : a $←− Zn
q , e

$←− χα}.

当随机均匀地选取秘密向量s $←− Zn
q时，计算性LWE问题的目标是在给定分布As,α

中任意多项式个样本的条件下计算出秘密向量s ∈ Zn
q。而对应的判定性LWE问

题的目标则是在给定任意多项式个样本的条件下区分分布As,α和Zn
q × Zq上的均

匀分布。对于满足某些条件的q和分布，判定性LWE问题在平均情况下的困难性
在多项式时间的意义下等价于计算性LWE问题在最坏情况下的困难性[35,33,7]。
当分布χα是以α为标准差的高斯分布时，Regev证明了相应的LWEn,q,α问题在平

均情况下的困难性可以量子归约到格上某些问题在最坏情况下的困难性[35]。此
后，对于某些特定的参数，Peikert[33]给出了LWEn,q,α到格上困难问题的经典归

约。特别地，结合文献[35,34,23]的结论，我们有如下命题成立：

命题 1 令实数α = α(n) ∈ (0, 1)和素数q = q(n)满足条件αq > 2
√
n。如果存在多

项式时间的 (量子) 算法求解LWEn,q,αq
√
2问题，那么存在多项式时间的量子算法

求解秩为n的格上近似因子为γ = Õ(n/α)的最坏情况下的SIVPγ问题。

由SIVPγ的困难性可知，对于任意常数ϵ < 1/2和实数α = 2−nϵ
，LWEn,q,αq

√
2仍

然是困难的。此外，当秘密元素s并不是随机均匀地选自于Zn
q时，LWE问题也可能

是非常困难的。特别地，当s $←− χn
α时，相应的LWEn,q,α问题至少和标准的LWE问

题是一样困难的[7,28]。事实上，这类变种的问题称为LWE的正规形，在全同态
加密中常常被用来控制错误项的增长[15,12]。

RLWE问题. 令整数n是2的幂次，素数q满足q = 1 mod 2n，环Rq = Zq[x]/(x
n+1)。

对于任意环元素s ∈ Rq和实数α，定义分布Bs,α如下：

Bs,α = {(a, b = as+ e) : a
$←− Rq, e

$←− χn
α}.

对于随机均匀选取地秘密元素s
$←− Rq和任意多项式界定的正整数ℓ，RLWE问

题RLWEn,q,ℓ,α的目标是在给定ℓ个样本的条件下区分分布Bs,α和Rq ×Rq上的均匀

分布。对于适当选取的参数，我们有如下结论成立：
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命题 2 ([28, 定理3.6]) 令正整数n是2的幂次，α ∈ (0, 1)是一个实数，q是一个素

数，定义R = Z[x]/(xn + 1)。如果q = 1 mod 2n且βq > ω(
√

logn)，那么存在从
环R的理想格上最坏情况的SIVPÕ(

√
n/β)问题到平均情况的RLWEn,q,ℓ,α问题的多

项式时间的量子归约，其中α = βq · (nℓ/ log(nℓ))1/4。

类似地，当秘密元素s
$←− χn

α时，相应的RLWEn,q,α,ℓ问题至少和环上标准

的RLWE问题是一样困难的[7,28]。

MLWE问题. RLWE具有更好的结构，从而使得基于RLWE问题设计的密码方案
无论是运行速度还是密钥/密文大小都具有较好的效率表现，但参数选择往往比
较受限；而LWE问题的参数选择则具有较高的灵活性。综合考虑安全性和效率，
文献[12,1]提出了标准 LWE问题和RLWE问题的结合版本–模LWE问题(MLWE)。
特别地，令整数n是2的幂次，素数q满足q = 1 mod 2n，环Rq = Zq[x]/(x

n + 1)。

对于任意正整数k, ℓ ≥ 1，正实数α，判定性MLWE问题MLWEn,q,k,ℓ,α的目标是将

样本(A,b = As + e)和选自于Rk×ℓ
q × Rk

q上均匀分布的元组区分开，其中A $←−
Rk×ℓ

q , s $←− (χn
α)

ℓ, e $←− (χn
α)

k。显然，当Rq = Zq（即n = 1）时，MLWE问题就是标
准的LWE问题，而当ℓ = 1时，MLWE问题就是标准的RLWE问题。因此，研究者
们倾向于相信MLWE问题的困难性介于标准LWE问题与RLWE问题之间。特别
地，目前所有求解LWE和RLWE问题的算法在求解MLWE时并没有明显的优势，
事实上，目前最好的求解算法都没有用到RLWE和MLWE问题的环结构。

ALWE问题 令n, q是任意正整数，α1, α2是任意正实数，χα1 , χα2是Z上以α1, α2为

参数的离散分布。对于向量s $←− χn
α1
，定义非对称LWE(ALWE)分布As,α2如下：

As,α2 = {(a, b = aT s + e mod q) : a $←− Zn
q , e

$←− χα2}.

其中非对称LWE是由正规形LWE演变而来。在正规形LWE中，向量s的各分量和
错误e取自同一分布，而在非对称LWE分布中，秘密向量s各分量和错误e可取自

参数不同的（相同）分布。判定性ALWE问题ALWEn,q,ℓ,α1,α2是指在s ∈ χn
α1
给定

且有ℓ个样本的条件下区分分布As,α2和 Zn
q × Zq上的均匀分布。计算性ALWE问

题ALWEn,q,ℓ,α1,α2 则是指在ℓ个样本的条件下计算出秘密向量s ∈ χn
α1
。

AMLWE问题. 结合密码方案的设计和目前针对(M/R)LWE求解算法的现状，
我们提出非对称AMLWE问题（类似地还可以定义ARLWE问题）。特别地，令
整数n是2的幂次，素数q满足q = 1 mod 2n，环Rq = Zq[x]/(x

n + 1)。设k, ℓ ≥
1为正整数，α1, α2为正实数。判定性AMLWE问题AMLWEn,q,k,ℓ,α1,α2的目标是将

样本(A,b = As + e)和选自于Rk×ℓ
q × Rk

q上均匀分布的元组区分开，其中A $←−
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Rk×ℓ
q , s $←− (χn

α1
)ℓ, e $←− (χn

α2
)k。计算性AMLWE问题AMLWEn,q,k,ℓ,α1,α2的目标是给

定样本(A,b = As + e) ∈ Rk×ℓ
q × Rk

q，输出环向量s ∈ Rℓ
q，其中A $←− Rk×ℓ

q , s $←−
(χn

α1
)ℓ, e $←− (χn

α2
)k。显然，当α1 = α2时，AMLWE问题就退化为标准的MLWE问

题。此外，当χα为高斯分布时，我们还可以利用高斯分布的性质证明如下困难关

系在多项式时间的意义下成立：

MLWEn,q,k,ℓ,min(α1,α2) ≤ AMLWEn,q,k,ℓ,α1,α2 ≤ MLWEn,q,k,ℓ,max(α1,α2).

换句话说，只要选择合适的参数，我们总能够保证AMLWE问题是难于求解的。在
第6节中，我们将考虑MLWE问题的已有攻击算法及它们的变形来估计AMLWE问
题的具体求解复杂度。

与文献[11]类似，由于压缩公钥的需要，我们还要用到AMLWE的一个变种问
题，即AMLWE-R问题。特别地，判定性AMLWE-R问题AMLWE-Rn,q,p,k,ℓ,α1,α2的

目标是将样本

(A, t̄ = ⌈t⌋q→p,As + e, ⌈t̄⌋p→qs + e)

和随机选取的元组(A′, ⌈t′⌋q→p,u, v) ∈ Rk×ℓ
q ×Rℓ

p×Rk
q ×Rq区分开，其中A,A′ $←−

Rk×ℓ
q , s $←− (χn

α1
)ℓ, e $←− (χn

α2
)k, t, t′ $←− Rℓ

q,u
$←− Rk

q , v
$←− Rq。

为了便于系统的实现，我们将使用二项分布来作为AMLWE的噪音分布。以
正整数η为参数的中心二项分布Bη定义如下：

Bη =

{
η∑

i=1

(ai − bi) : (a1, . . . , aη, b1, . . . , bη)
$←− {0, 1}2η

}

从Bη中采样一个多项式f ∈ Rq或多项式向量的意思是从Bη中采样每个多项式的

系数。易证，以η为参数的二项分布是以
√
η/2为标准差的亚高斯分布。在一定参数

下，使用二项分布作为错误分布的计算性AMLWE问题可以归约到使用高斯分布
的AMLWE问题。在没有特别说明的情况下，本文档将使用符号AMLWEn,q,k,ℓ,η1,η2

和AMLWE-Rn,q,k,ℓ,η1,η2来表示使用二项分布Bη1作为秘密向量s的分布和Bη2作为

噪音向量e的分布的AMLWE问题和AMLWE-R问题。

定义 1 (AMLWE困难假设) 对于适当选取的正整数n, q, k, ℓ, η1, η2 ∈ Z，不存在
（量子）多项式时间的敌手能够解决AMLWE问题AMLWEn,q,k,ℓ,η1,η2。

定义 2 (AMLWE-R困难假设) 对于适当选取的正整数n, q, p, k, ℓ, η1, η2 ∈ Z，不
存在（量子）多项式时间的敌手能够解决AMLWE-R问题AMLWE-Rn,q,p,k,ℓ,η1,η2。

附录A.1和A.2给出了公钥加密方案选择明文攻击安全性（即IND-CPA安全
性）和密钥封装机制选择密文攻击安全性的定义（即IND-CCA安全性）。接下来
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两个小节中，我们将在（量子）随机预言机模型分别证明埃奎斯公钥加密方案和

埃奎斯密钥封装机制在以上两个困难假设下分别达到了IND-CPA安全性和IND-
CCA安全性。特别地，在随机预言机模型(ROM)[9]中，敌手A能询问一个随机预
言机多项式次。在量子随机预言机模型(QROM)[10]中，敌手A能用任意输入字符
串构成的量子叠加态(Superpositions)作为输入来询问量子随机预言机，且可以执
行任意多项式次这样的询问。

5.2 埃奎斯公钥加密方案的选择明文攻击安全性

我们证明埃奎斯公钥加密方案在AMLWE和AMLWE-R困难假设下是IND-
CPA安全的。为了证明的更加直观和简洁，我们忽略相关用于实现的编码和
解码，以及NTT等相关操作，而主要关注于下列形式化方案的设计。正式地，
令n, k, q, η1, η2, du, dv, dt与第3.1中的含义相同，令H : Bn/8 → Rk×k

q 是用于生成

公钥中矩阵A的杂凑函数，那么我们可以将第3.1中的公钥加密方案形式化的
描述为Aigis-pke′ = (Aigis-pke′.KeyGen,Aigis-pke′.Enc,Aigis-pke′.Dec)。特别地，如
果在实现中用于生成矩阵A的Parse和XOF函数的组合满足随机预言机的性质，
G : Bn/8 → Bn/4是伪随机生成器，并且PRF : Bn/8 × Z → Bn·max(η1,η2)/4是伪

随机函数，那么公钥加密方案Aigis-pke′与第3.1节中描述的公钥加密方案的安全
性相同。正式地，

– 密钥生成算法Aigis-pke′.KeyGen(κ)：随机选择ρ
$←− Bn/8，s $←− Bk

η1
, e $←− Bk

η2
，

计算A = H(ρ) ∈ Rk×k
q 和t = As + e ∈ Rk

q , t̄ = ⌈t⌋q→2dt，最后返回公钥pk =

(ρ, t̄)和私钥sk = s。
– 加密算法Aigis-pke′.Enc(pk, µ)：给定公钥pk = (ρ, t̄)和明文消息µ ∈ R2，随机

选择r $←− Bk
η1
, e1

$←− Bk
η2
, e2

$←− Bη2，计算A = H(ρ)，u = AT r + e1，v =

⌈t̄⌋T2dt→qr + e2，最终输出密文c = (ū = ⌈u⌋q→2du , v̄ = ⌈v + µ · ⌈ q
2
⌋⌋q→2dv )。

– 解密算法Aigis-pke′.Dec(sk, c)：给定私钥sk = s和密文c = (ū, v̄)，计算z =

⌈v̄⌋2dv→q − sT ⌈ū⌋2du→q，输出⌈z⌋q→2 = ⌈z ·
2
q
⌋ mod 2。

定理 1 令参数n, q, k, η1, η2, du, dv, dt与埃奎斯公钥加密方案的取值相同。如果函

数H : Bn/8 → Rn×n
q 是随机预言机，那么基于AMLWEn,q,k,k,η1,η2困难假设和

AMLWE-Rn,q,2dt ,k,k,η1,η2困难假设，方案Aigis-pke′是可证明选择明文攻击安全的。

证明. 对于任意多项式时间的敌手A，令A赢得方案Aigis-pke′选择明文攻击安全
实验的优势为ϵA。接下来，我们将通过实验G0,G1,G2来证明 ϵA ≤ negl(κ)，从
而完成定理1的证明。

实验G0: 实验G0是真实的IND-CPA安全实验。正式地，该实验将按如下方式为
敌手模拟攻击环境：
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– 随机预言机H的模拟：该实验将为随机预言机H维护一个询问列表L :=

{(ρi,Ai)}。当收到敌手A的随机预言机询问ρ时，实验首先查询列表L中是
否存在元组(ρ,A)。如果不存在，随机选择A $←− Rk×k

q 并将(ρ,A)加入到列

表L。然后，将矩阵A返回给敌手A；
– 生成公钥：运行密钥生成算法(pk, sk)← Aigis′.KeyGen(κ)，并将公钥pk =

(ρ, t̄)交给敌手A；
– 生成挑战密文：收到A的挑战明文µ0, µ1

$←− R2后，随机选择b
$←− {0, 1}，计

算c← Aigis′.Enc(pk, µb)，并将密文c = (ū, v̄)发送给敌手A。
最后，敌手A将输出对b ∈ {0, 1}的猜测b′ ∈ {0, 1}。

令Adv(Gi) = Pr[b′ = b] − 1/2表示在实验Gi中敌手猜中b的优势。根据我

们随机预言机模型的假设和相关定义，我们有Adv(G0) = ϵA。

实验G1: 除了在Aigis-pke′.KeyGen算法中直接随机选择A $←− Rk×k
q 和t $←− Rk

q来生

成公钥pk之外，实验G1与G0相同。

如果存在敌手A能够区分实验G1与实验G0，那么我们可以构造一个攻

击AMLWE困难假设的PPT敌手C1。具体地，给定AMLWEn,q,k,k,η1,η2问题的一

个实例(A, t) ∈ Rk×k
q × Rk

q作为输入，敌手C1要判断(A, t) 是否选自于Rk×k
q ×

Rk
q的均匀随机分布。正式地，C1将按下列方式修改公钥pk的生成方式，除此

之外，C1与敌手A的交互与实验G0中相同：

– 生成公钥：随机选择ρ
$←− Bn/8，查询列表L中是否存在元组(ρ, ∗)。如果存

在，则终止实验。否则，将元组(ρ,A)加入列表L（即定义H(ρ) = A）。计
算t̄ = ⌈t⌋q→2dt，并输出公钥pk = (ρ, t̄)给敌手。

最后，C1将A的猜测b′ ∈ {0, 1}作为自己对于AMLWEn,q,k,k,η1,η2问题的解。

首先，由H是随机预言机的假设和ρ ∈ Bn/8的随机性，列表L中是否存在元
组(ρ, ∗)的概率是可忽略的。其次，如果(A, t)随机选自于Rk×k

q ×Rk
q，那么C1与

敌手A的交互与实验G1中相同，否则C1与敌手A的交互与实验G0中相同。换句

话说，如果敌手A能够区分实验G0和G1，那么C1能够解决AMLWEn,q,k,k,η1,η2问

题。因此，在AMLWEn,q,k,k,η1,η2困难假设下，我们有如下结论：

|Adv(G1)− Adv(G0)| ≤ negl(κ)

实验G2: 除了在Aigis-pke′.Enc算法中直接随机选择u $←− Rk
q和v ∈ Rq生成挑战密

文之外，实验G2与G1相同。

如果存在敌手A能够区分实验G2与实验G1，那么我们可以构造一个攻

击AMLWE-R困难假设的PPT敌手C2。具体地，给定AMLWE-Rn,q,k,k,η1,η2问题

的一个实例(A, ⌈t⌋q→2dt ,u, v) ∈ Rk×k
q ×Rk

2dt
×Rk

q ×Rq作为输入，敌手C1要判
断(A, t,u, v)是否选自于Rk×k

q ×Rk
q ×Rk

q ×Rq的随机均匀分布。正式地，C2将
按下列方式与敌手A的交互：
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– 生成公钥：随机选择ρ
$←− Bn/8，查询列表L中是否存在元组(ρ, ∗)。如果存

在，则终止实验。否则，将元组(ρ,AT )加入列表L（即定义H(ρ) = AT）。

令t̄ = ⌈t⌋q→2dt，并输出公钥pk = (ρ, t̄)给敌手A；
– 生成挑战密文：收到A的挑战明文µ0, µ1

$←− R2后，随机选择b
$←− {0, 1}，计

算ū = ⌈u⌋q→2du , v̄ = ⌈v + µb · ⌈ q2⌋⌋q→2dv，并将密文c = (ū, v̄)发送给A。
最后，C1将A的猜测b′ ∈ {0, 1}作为自己对于AMLWE-Rn,q,k,k,η1,η2问题的解。

显然，如果(A, t,u, v)随机选自于Rk×k
q ×Rk

q ×Rk
q ×Rq，那么C1与敌手A的

交互与实验G1相同，否则C2与敌手A的交互与实验G2中相同。换句话说，如

果敌手A能够区分实验G2和G1，那么C1能够解决AMLWE-Rn,q,2dt ,k,k,η1,η2问题。

因此，在AMLWE-Rn,q,2dt ,k,k,η1,η2困难假设下，我们有如下结论：

|Adv(G2)− Adv(G1)| ≤ negl(κ)

由于在实验G2中明文µb被随机选择的v完美隐藏，因此我们有Adv(G2) = 0。

综上所述，我们有ϵA ≤ negl(κ)，从而定理1得证。 □

5.3 埃奎斯密钥封装机制的选择密文攻击安全性

由于埃奎斯密钥封装机制是通过将Fujisaki-Okamoto (FO)变换[24,21]作用
到选择明文安全的埃奎斯公钥加密方案而得到的，结合文献[24,11]和定理1中的
结论，我们有如下定理：

定理 2 基于AMLWE困难假设和AMLWE-R困难假设，埃奎斯密钥封装机制在随
机预言机模型下是可证明选择密文攻击安全的。

进一步，文献[25]证明了如果底层公钥加密方案是选择明文攻击安全的，那
么由FO变换得到的隐式拒绝密钥封装机制在量子预言机模型下是选择密文攻击
安全的。注意到，当解封装失败时，埃奎斯密钥封装机制仍然会返回一个随机的

“密钥”（即隐式拒绝）。结合文献[25]和定理1中的结论，我们有如下定理：

定理 3 基于AMLWE困难假设和AMLWE-R困难假设，埃奎斯密钥封装机制是在
量子随机预言机模型下是可证明选择密文攻击安全的。

6 抵抗已知攻击的能力

求解LWE的算法主要包括原始攻击(primal attack)，对偶攻击(dual Attack)以
及利用BKW、Arora-Ge方法直接求解[5]等。由于BKW、Arora-Ge攻击方法需
要的样本数据量多为指数或次指数量级，这两类方法并不适用于分析只有比
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较少样本的具体密码方案。因此，对实际格上密码系统的分析往往只考虑原

始攻击和对偶攻击这两种目前最有效的攻击方法。此外，由于这两类方法在

求解RLWE和MLWE问题时并没有比求解标准LWE问题更有优势，因此文献中
在分析基于MLWE和RLWE问题密码方案的具体安全强度时，往往只是将相应
的RLWE或MLWE问题转换成标准LWE问题来进行分析[19,11]。特别地，我们首
先会将AMLWEn,q,k,ℓ,α1,α2问题转换成 ALWEnk,q,kℓ,α1,α2问题，然后再将针对LWE
问题的求解方法推广到求解ALWE问题。由于任意其他有界中心对称分布都可以
看成服从一定参数的亚高斯分布，为了便于分析且不失一般性，我们将只考虑秘

密向量s $←− χn
α1
和噪音向量e $←− χm

α2
的各分量分别选自于以α1和α2为标准差的亚

高斯分布的ALWEn,q,m,α1,α2问题。具体地，我们的目标是在给定问题样本

(A,b = As + e) ∈ Zm×n
q × Zm

q

的情况下，计算并输出s ∈ Zn
q，其中s $←− χn

α1
, e $←− χm

α2
。

6.1 原始攻击及其变形

原始攻击的基本思路是通过嵌入的方式将ALWE问题转化为求解适当的格
上有界译码问题(BDD)或短向量问题，不同原始攻击的主要区别在于嵌入的方式
不同。我们将考虑以下针对ALWE问题ALWEn,q,m,α1,α2的原始攻击及其变形。

传统原始攻击. 传统原始攻击利用了Kannan嵌入[26,4]将LWE的求解问题转换成
求解格中的唯一最短向量问题(uSVP)。首先，定义格

Λ = {y ∈ Zm|y = Ax mod q,x ∈ Zn
q },

则格Λ的维数d = m。当m足够大于n时，矩阵A以很大概率存在n个线性无关的

行。不妨设A的前n行线性无关（否则我们可以通过行变换将线性无关的行置

换到前n行），且设前n行对应的子矩阵为A1 ∈ Zn×n
q ，即 A =

(
A1

A2

)
。记矩

阵A−1
1 ∈ Zn×n

q 为A1的逆，令 A′ =

(
In

A2A−1
1

)
，则我们有

Λ = {y|y = Ax mod q,x ∈ Zn
q } = {y|y = A′x mod q,x ∈ Zn

q } ⊂ Zm,

且以下矩阵

B =

(
In 0

A2A−1
1 qIm−n

)
∈ Zm×m

的列向量构成格Λ的一组基，容易有det(Λ) = qm−n。由b = As + e mod q可知

向量b距离格Λ的距离为∥e∥。如果能找到一个离b最近的格点u ∈ Λ，则我们将



29

以很大概率有e = b − u. 换句话说，求解向量e的问题可转化为格Λ上的有界译

码问题(BDD)，从而可利用文献[27]中的多最近平面算法进行求解。进一步，利
用Kannan嵌入[26,4]可以将BDD问题转化为唯一最短向量问题(uSVP)。具体地，
考虑由以下矩阵B′的列向量生成的格Λ′,

B′ =


In 0

b
A2A−1

1 qIm−n

0 0 t

 ∈ Z(m+1)×(m+1),

其中t ∈ Z是一个可调参数。理论上，取t = ∥e∥时能够取得较好的效果，但实际
实验则显示t = 1时效果较好，所以我们通常选取t = 1。在这种情况下，我们以

极大的概率有v = (eT , 1)T ∈ Zm+1为格Λ′中唯一最短向量。因此，我们可以通过

求解格Λ′中uSVP问题来求解噪音向量e ∈ Zm，进而通过求解线性方程组来恢复

私钥s ∈ Zn
q，即计算As = b − e。此外，由于向量e的每个分量都选自于亚高斯

分布χα2，我们有∥v∥ ≈ ∥e∥ ≈ α2

√
m，即v的长度较短。

原始攻击：变形1. 当α1 = α2时，这种攻击算法即为目前最有效的原始攻击算

法[8,6]。定义格

Λ = {v = (xT ,yT , z)T ∈ Zn+m+1|(A∥Im∥ − b)v = 0 mod q},

容易验证矩阵

B =


In 0 0

−A qIm b
0 0 1

 ∈ Z(m+n+1)×(m+n+1)

的列向量构成格Λ的一组基。显然，格Λ维数为d = m + n + 1。进一步，我们

有det(Λ) = qm，且v = (sT , eT , 1)T ∈ Zn+m+1是格Λ的一个短向量。因此，我们可

以通过求解格Λ中的(u)SVP问题来恢复向量s ∈ Zm
q 。此外，由于向量s和e的每个

分量都分别选自于亚高斯分布χα1和χα2，我们有∥v∥ ≈
√

α2
1n+ α2

2m。

原始攻击：变形2. 这种攻击算法由文献[8,6]中原始攻击算法进一步变形而来。当
α1 ̸= α2且α1与α2的值相差不大时，该变形的原始攻击算法将更加有效。正式地，

令c = α2/α1。定义格

Λ =

v =


cx
y
α2z

 ∈ Rn+m+1

∣∣∣∣∣∣∣∣(A∥Im∥ − b)u = 0 mod q,u =


x
y
z

 ∈ Zn+m+1

 ,
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则以下矩阵

B =


cIn 0 0

−A qIm b
0 0 α2

 ∈ R(n+m+1)×(n+m+1),

的列向量构成格Λ的一组基。显然，格Λ维数为d = m + n + 1。进一步，我们

有det(Λ) = α2c
nqm，且v = (csT , eT , α2)

T ∈ Rm+n+1为格Λ中的一个短向量。因

此，我们可以通过求解格Λ的(u)SVP问题来恢复私钥s。此外，由于向量s和e的每
个分量都分别选自于亚高斯分布χα1和χα2，我们有∥v∥ ≈ α2

√
n+m+ 1。

直观上，该变形攻击算法的思想是将目标短向量的每个分量都放缩成同等的

规模，从而达到更好的攻击效果。事实上，实际实验表明格上(u)SVP问题求解算
法的确更加倾向于输出每个分量值都比较平衡的短向量。

原始攻击的计算代价评估模型. 目前求解最短向量最有效的办法为BKZ-b格基约
化算法及其变形算法。给定d维格的基作为输入，这类算法会将格基约化问题转

变成b < d维子格中的最短向量问题，并不断通过多次在不同b维子格中求解最短

向量问题来达到提高输入d维格基质量的目的（即降低格基中向量的范数）。根

据算法的不同，实际的BKZ-b算法通常会调用O(d)次b维格的最短向量求解算法。

因此，BKZ-b格基约化算法的计算代价主要由b维格的最短向量求解算法的计算

代价来决定。

通常，我们假设运行BKZ-b算法对d维格的基B ∈ Zd×d进行约化得到的约化

基满足几何级数假设，即GSA假设（该情况从攻击者角度为最优）。设得到的一
组约化基B̂ = (b̂1, . . . , b̂d)，则有

∥b̂1∥ = δd det(Λ)1/d, ∥b̂∗
i ∥ = δ−2d(i−1)/(d−1)∥b̂1∥,

其中 δ = ((πb)1/b · b/2πe)
1

2(b−1) [16], B̂∗ = (b̂∗
1, . . . , b̂∗

d)是矩阵B̂的正交化矩阵
（即b̂1 = b̂∗

1）。特别地，研究[6,4]表明当目标唯一最短向量v在最后b个正交向

量(b̂∗
d−b+1, . . . , b̂∗

d)构成空间中的投影向量的范数小于∥b̂∗
d−b+1∥时，那么运行BKZ-

b格基约化算法将能够恢复向量v。
对于范数为ℓ = ∥v∥的唯一最短向量v，其在最后b个正交向量(b̂∗

d−b+1, . . . , b̂∗
d)

构成空间中的投影向量的范数约为ℓ
√

b/d，即假设向量v在每个投影分量上的值
近似相等。在这种情况下，原始攻击算法及其变形的计算代价主要由满足不等式

ℓ
√
b/d ≤ δ(−d2+2db−d)/(d−1) det(Λ)1/d (4)

的最小b值来决定。与文献 [6]中一样，我们将直接考虑用满足不等式(4)的b维子

格SVP求解算法的复杂度来非常保守地估计求解d维格中唯一最短向量的复杂度
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（因为后者需要将b维子格SVP求解算法作为子算法运行非常多次）。进一步，与
许多文献(例如[6,19,11])中一样，我们将分别使用costb = 20.292b和costb = 20.265b来

分别刻画求解b维格最短向量的经典算法和量子算法的复杂度。在这种保守模型

下，原始攻击及其变形算法的复杂度主要由满足不等式(4)的b值来确定。

6.2 对偶攻击及其变形

对偶攻击首先将LWE问题转化为SIS问题，然后利用SIS问题的解来将求解
LWE问题转化成区分一定参数下的亚高斯分布和Zn

q上的均匀分布的问题。我们

将考虑以下针对ALWE问题ALWEn,q,m,α1,α2的对偶攻击及其变形算法。

传统对偶攻击. 文献[31]首先给出了对偶攻击的方法。由于传统对偶攻击只考
虑LWE问题的噪音分布，该类攻击方法实际上并不区分ALWE问题和LWE问题，
即直接将ALWE问题看成LWE问题。特别地，当α1 ≫ α2时，传统对偶攻击比较

有效。正式地，令

Λ = {x ∈ Zm|ATx = 0 mod q},

则Λ的维数d = m。当m足够大于n时, 矩阵A以很大概率存在n个线性无关的列。

不妨设AT的前n列线性无关（否则我们可以通过列变换将线性无关的列置换到

前n列），且设前n列对应的子矩阵为A1 ∈ Zn×n
q ，即AT = (A1∥A2) ∈ Zn×m

q 。记

矩阵A−1
1 ∈ Zn×n

q 为A1的逆，令A′ = (In∥A−1
1 A2)，那么我们有

Λ = {x ∈ Zm|ATx = 0 mod q} = {x ∈ Zm|A′x = 0 mod q},

且矩阵

B =

(
qIn −A−1

1 A2

0 Im−n

)
∈ Zm×m

的列向量构成格Λ的一组基，显然det(Λ) = qn。首先，传统对偶攻击将从以B为基
的m维格Λ中寻找一个短向量v ∈ Zm满足ATv = 0 mod q（即求解SIS问题）。此
后，攻击算法将计算u = ⟨v,b⟩ = ⟨v, e⟩ mod q，并使用已知的算法来区分u和选自

于Zq上均匀分布的元素。特别地，如果ℓ = ∥v∥比较小，那么⟨v, e⟩的值比较小，且
元素u可大致看作服从于以ℓα2为标准差的亚高斯分布。在这种情况下，存在有效

算法能够以4 exp(−2π2τ 2)的概率区分u和Zq中均匀分布的元素，其中τ = ℓα2/q。

显然，对于ALWE问题而言，α2取值越大，ℓα2的值也就越大，从而将u和选

自于Zq中均匀分布的元素区分开来的概率就越小。因此，直观上，α2的值越大，

传统对偶攻击算法将更难对ALWE进行攻击。
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对偶攻击：变形1. 该变形的对偶攻击由[6]中的对偶攻击算法扩展而来。事实上，
当α1 = α2，该变形的算法就是[6]中的对偶攻击算法。正式地，定义格

Λ = {(xT ,yT )T ∈ Zm+n|ATx = y mod q},

则格Λ的维数d = m+n。当m足够大于n时,矩阵AT以很大概率存在n个线性无关

的列。不妨设AT的前n列线性无关（否则我们可以通过列变换将线性无关的列置

换到前n列），且设前n列对应的子矩阵为A1 ∈ Zn×n
q ，即 AT = (A1∥A2) ∈ Zn×m

q 。

记矩阵A−1
1 ∈ Zn×n

q 为A1的逆，令A′ = (In∥A−1
1 A2)，那么我们有

Λ = {(xT ,yT )T |ATx = y mod q} = {(xT ,yT )T |A′x = A−1
1 y mod q},

且矩阵

B =


qIn −A−1

1 A2 A−1
1

0 Im−n 0

0 0 In

 ∈ Z(m+n)×(m+n)

的列向量构成格Λ的一组基，显然det(Λ) = qn。首先，该变形的对偶攻击将从

以B为基的m + n维格Λ中寻找一个短向量v = (xT ,yT )T ∈ Zm+n满足ATx =

y mod q。此后，攻击算法将计算

u = ⟨x,b⟩ = ⟨y, s⟩+ ⟨x, e⟩ mod q,

并使用已知的算法来区分u和选自于Zq上均匀分布的元素。特别地，如果ℓ =

∥v∥比较小，那么⟨y, s⟩与⟨x, e⟩的值也都比较小。进一步，若假设v中每个分量的
值大致具有相同规模，那么元素u = ⟨y, s⟩ + ⟨x, e⟩可看作服从于以ℓ

√
α2
1m+α2

2n

m+n
为

标准差的亚高斯分布。在这种情况下，存在有效算法能够以4 exp(−2π2τ 2)的概率

区分u 和Zq中均匀分布的元素，其中τ = ℓ
√

α2
1m+α2

2n

m+n
/q。

对偶攻击：变形2. 当α1 = α2，对应ALWE问题退化为正规形LWE问题，且该
变形的对偶攻击代表了目前针对正规形LWE问题的最有效的对偶攻击算法[6]。
而α1 ̸= α2但α1与α2相差不多时，该变形的对偶攻击在求解ALWE问题时则更加
有效。正式地，令c = α2

α1
，定义格

Λ = {(xT ,yT/c)T ∈ Rm+n|ATx = y mod q,x ∈ Zm,y ∈ Zn},

则格Λ的维数d = m+n。当m足够大于n时,矩阵AT以很大概率存在n个线性无关

的列。不妨设AT的前n列线性无关（否则我们可以通过列变换将线性无关的列置

换到前n列），且设前n列对应的子矩阵为A1 ∈ Zn×n
q ，即 AT = (A1∥A2) ∈ Zn×m

q 。

记矩阵A−1
1 ∈ Zn×n

q 为A1的逆，令A′ = (In∥A−1
1 A2)，那么我们有

Λ = {(xT ,yT/c)T |ATx = y mod q} = {(xT ,yT/c)T |A′x = A−1
1 y mod q},
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且矩阵

B =


qIn −A−1

1 A2 A−1
1

0 Im−n 0

0 0 1
c
In

 ∈ R(m+n)×(m+n)

的列向量构成格Λ的一组基，显然有det(Λ) = (q/c)n。首先，该变形的对偶攻击

将从以B为基的m+ n维格Λ中寻找一个短向量v = (xT , ŷT )T ∈ Rm+n满足ATx =

cŷ mod q。此后，攻击算法将计算

u = ⟨x,b⟩ = c · ⟨ŷ, s⟩+ ⟨x, e⟩ mod q,

并使用已知的算法来区分u和选自于Zq上均匀分布的元素。特别地，如果ℓ =

∥v∥比较小，那么c · ⟨ŷ, s⟩与⟨x, e⟩的值也都比较小，且元素u = c · ⟨ŷ, s⟩+ ⟨x, e⟩可
大致看作服从于以ℓα2为标准差的亚高斯分布。在这种情况下，存在有效算法能

够以4 exp(−2π2τ 2)的概率区分u 和Zq中均匀分布的元素，其中τ = ℓα2/q。

最后，需要指出的是该变形的对偶攻击并不关心α1和α2的大小关系。事实上，

我们也可以用c′ = α1/α2来进行相应的对偶攻击，但这种对偶攻击在我们的计算

代价评估模型下与用系数c = α2/α1是等价的。

对偶攻击：变形3. 该变形的对偶攻击算法由文献[3]中的对偶攻击算法推广而来。
该算法与变形2中的对偶攻击算法类似，其主要区别在于c的取值不同。正式地，

令c = α2
√
m

α1
√
n
。该变形的对偶攻击将首先计算一个短向量v = (xT , ŷT )T ∈ Rm+n满

足ATx = cŷ mod q。此后，攻击算法将计算

u = ⟨x,b⟩ = c · ⟨ŷ, s⟩+ ⟨x, e⟩ mod q,

并使用已知的算法来区分u和选自于Zq上均匀分布的元素。特别地，如果ℓ =

∥v∥比较小，那么c · ⟨ŷ, s⟩与⟨x, e⟩的值也都比较小，且元素u = c · ⟨ŷ, s⟩+ ⟨x, e⟩可
大致看作服从于以ℓα2

√
2m
m+n
为标准差的亚高斯分布。此时，存在有效算法能够

以4 exp(−2π2τ 2)的概率区分u和Zq中均匀分布的元素，其中τ = ℓα2

√
2m
m+n

/q。

类似地，我们也可以用系数c′ = α1
√
n

α2
√
m
来进行相应的对偶攻击，但这种情况

在我们的计算代价评估模型下与用系数c = α2
√
m

α1
√
n
是等价的。

对偶攻击的计算代价评估模型. 如上所述，对偶攻击及其变形算法的计算代价
主要由求解短向量问题的计算代价和将求ALWE问题的区分优势转变为计算优
势的代价组成（其中后者要求区分优势至少应该大于1/2）。对于求解短向量问

题的代价，我们将使用原始攻击中的模型，即运行BKZ-b约化d维格的基，我们

将得到范数为ℓ = ∥v∥ = δd det(Λ)1/d的短向量v。将此代入此前的分析，我们将
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得到区分ALWE问题的优势为ϵ = 4 exp(−2π2τ 2)，其中τ由ℓ和具体的对偶攻击

算法来唯一确定。为了使得最终的区分优势大于1/2，我们将需要1/ϵ2个短向量。

考虑到每次运行筛法大约能够产生20.2075b个短向量，那么整个攻击需要重复大

约R = 1/max(1, 1/(20.2075bϵ2))次。
如在原始攻击的计算代价模型一样，我们将使用b维子格SVP求解算法的复

杂度来非常保守地估计求解d维格中最短向量的复杂度（因为后者需要将 b维子

格SVP求解算法作为子算法运行非常多次）。进一步，我们将使用costb = 20.292b和

costb = 20.265b来分别刻画求解b维格最短向量的经典算法和量子算法的复杂度。

在这种保守模型下，对偶攻击最终复杂度为

1/max(1, 1/(20.2075b · 16 exp(−4π2τ 2))) · costb, (5)

其中τ由b和具体的对偶攻击算法来唯一确定。

6.3 埃奎斯密钥封装机制的安全强度

表 4. 埃奎斯密钥封装机制抵抗原始攻击的安全强度

参数集名称
攻击 传统原始攻击 原始攻击变形1 原始攻击变形2
模型 (m, b, sec) (m, b, sec) (m, b, sec)

PARAMS I
经典 (763, 565, 165) (441, 410, 119) (476,385,112)
量子 (763, 565, 149) (441, 410, 108) (476,385,102)

PARAMS II
经典 (1022, 830, 242) (646, 575, 168) (556,560,163)
量子 (1022, 830, 220) (646, 575, 152) (556,560,148)

PARAMS III
经典 (1531, 1030, 301) (886, 835, 244) (786,815,238)
量子 (1531, 1030, 273) (886, 835, 221) (786,815,216)

表 5. 埃奎斯密钥封装机制抵抗对偶攻击的安全性强度

参数集名称
攻击 传统对偶攻击 对偶攻击变形1 对偶攻击变形2 对偶攻击变形 3
模型 (m, b, sec) (m, b, sec) (m, b, sec) (m, b, sec)

PARAMS I
经典 (763, 560, 163) (736, 395, 115) (431, 385, 112) (521,385,112)
量子 (763, 560, 148) (736, 395, 104) (431,385,102) (521,385,102)

PARAMS II
经典 (1022, 820, 239) (881, 570, 166) (586,555,162) (776,555,162)
量子 (1022, 820, 217) (881, 570, 151) (586,555,147) (776,555,147)

PARAMS III
经典 (1531, 1020, 298) (1446, 820, 239) (906, 805, 236) (1171,805,235)
量子 (1531, 1020, 270) (1446, 820, 217) (906, 805, 214) (1171,805,213)

由于攻击算法可能选择不同的样本数量和不同参数b ∈ Z来运行BKZ-b算法，
为了全面评估埃奎斯密钥封装机制在3组参数下的安全强度，我们选择穷举所有
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可能ALWE样本数量m和格基约化算法BKZ-b的b值来估计在不同原始攻击和对

偶攻击下的最优计算复杂度，设其为2sec。特别地，表4给出了埃奎斯密钥封装
机制三组参数在不同原始攻击下的实现最小攻击复杂度的(m, b, sec)值。表5给
出了埃奎斯密钥封装机制三组参数在不同对偶攻击下的实现最小攻击复杂度

的(m, b, sec)值。表6给出了埃奎斯密钥封装机制三组参数达到的整体安全强度。

表 6. 埃奎斯密钥封装机制的整体安全强度

参数集名称 经典安全性 量子安全性

PARAMS I 112 102
PARAMS II 162 147
PARAMS III 235 213

此外，为了研究非对称(M)LWE问题和标准(M)LWE问题的困难关系，针对
埃奎斯密钥封装机制的3组参数集，在表7我们给出了3组MLWE问题的对比参数
（但除了安全性外，对比参数并不能达到三组原始参数的正确性和效率要求）。实

验结果显示A(M)LWE 问题AMLWEn,q,m,α1,α2问题和MLWEn,q,m,
√
α1α2问题在我

们的模型下的复杂度近似相同，即

AMLWEn,q,m,α1,α2 ≈ MLWEn,q,m,
√
α1α2

表 7. 3组MLWE问题对比参数集的安全强度

参数集名称 (n, k, q, η1, η2) 经典安全强度 量子安全强度

PARAMS I (256, 2, 7681, 2, 12) 112 102
MLWE对比参数I (256, 2, 7681, 5, 5) 112 102

PARAMS II (256, 3, 7681, 1, 4) 162 147
MLWE对比参数II (256, 3, 7681, 2, 2) 163 148

PARAMS III (512, 2, 12289, 2, 8) 235 213
MLWE对比参数III (512, 2, 12289, 4, 4) 236 214

7 优缺点

总的来说，我们基于一个变种的(M)LWE困难问题（即非对称(M)LWE问题）
构造了一类高效的、选择密文安全的密钥封装机制。在理论复杂性上，该类变

种问题与标准(M)LWE问题在渐进意义下是等价的。在实际安全强度上，我们分
析了已有(M)LWE问题的最优攻击算法，提出了针对非对称(M)LWE问题的改进
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算法，给出了具体安全参数的评估方法。具体分析和实验结果显示，利用非对

称(M)LWE困难问题设计的埃奎斯密钥封装机制能够实现更好的综合效率，达到
更短的公钥和密文长度，提供更加灵活的参数选取。

优点. 我们提出的埃奎斯密钥封装机制具有以下优点:

• 安全性高：埃奎斯密钥封装机制在经典随机预言机模型和量子随机预言机模
型下都是可证明选择密文攻击安全的。此外，在参数选取和安全评估方面，我

们使用了非常保守的安全评估模型（见第6节），从而能够在一定程度上抵抗
未来改进的经典和量子攻击方法。

• 公钥和密文长度短： 与格上同类方案比较，埃奎斯密钥封装机制具有更短的
公钥和密文长度。例如，对于保守评估安全强度达到147比特量子安全强度，
解密错误率小于2−128的参数集，其对应公钥和密文的长度也分别只有896字节
和992字节。
• 速度快： 埃奎斯密钥封装机制具有非常高效的密钥生成、密钥封装和解封装
算法。例如，对于保守评估安全强度达到213比特量子安全强度、解密错误率
小于2−211、封装512比特（64字节）密钥的参数集，在安装Windows 10操作系
统的普通笔记本（2.5 GHz CPU）上，标准C语言实现的密钥生成、密钥封装和
解封装算法的运行时间分别只需大概0.12ms、0.18ms和0.18ms，而用AVX2指
令部分优化实现的算法则进一步分别降低到0.05ms、0.07ms和0.06ms。
• 良好的灵活性：

− 用途灵活：通过将埃奎斯密钥封装机制与（一次安全的）对称加密方案
组合就能获得加密任意明文长度的选择密文攻击安全的公钥加密方案[18]。
此外，根据通用转换方法[11,20]，我们还能基于埃奎斯密钥封装机制构造
高效的两轮密钥交换协议和两轮认证密钥交换协议。

− 参数选取灵活：与基于标准(M)LWE困难问题的密钥封装机制比较（例
如[6,11]），埃奎斯密钥封装机制支持更加灵活细粒度的参数选取，从而更
容易实现安全和性能的平衡。

• 抵抗多目标攻击： 埃奎斯密钥封装机制采用了多种方式抵抗多目标攻击。特
别地，不同用户的公钥采用了不同的随机矩阵A，从而阻止了攻击者以恢复
一个用户私钥的代价来恢复多个用户的私钥。同时，埃奎斯密钥封装机制通

过将用户公钥与封装密钥和密文中的随机数相绑定，使得攻击者不能用一次

预计算的结果来攻击多个用户。

• 易于安全实现：埃奎斯密钥封装机制没有使用高斯分布，且没有通过使用高
级的纠错码来降低方案的错误率，从而能避免相关针对高斯分布采样算法和

纠错码译码算法实现的侧信道攻击。
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缺点. 与许多格上高效的密码系统一样，埃奎斯密钥封装机制采用了环结构。虽
然我们使用的AMLWE问题有望能够提供比普通环上LWE问题更强的安全保证，
但与标准LWE问题相比，环结构的使用仍有可能留给量子敌手更多攻击的空间。
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A 安全模型

A.1 公钥加密方案定义

公钥加密方案的语法.消息空间为M的公钥加密方案PKE = (KeyGen,Enc,Dec)由
以下算法组成：

密钥生成算法: 概率算法KeyGen输出一对公私钥(pk, sk)。密钥生成过程表示为

(pk, sk)← KeyGen(κ)。
加密算法: 概率算法Enc输入公钥pk和消息(也叫明文)µ ∈ M，输出密文c。加密

过程表示为c← Enc(pk, µ)。
解密算法: 确定性算法Dec输入私钥sk和密文c，输出消息µ ∈ M或一个特殊符
号⊥去代表拒绝。解密过程表示为µ/⊥ ← Dec(sk, c)。

正确性. 我们称公钥加密方案PKE是(1− δ)-正确的，如果对于所有消息µ ∈M以
下成立：

Pr
[
(pk, sk)← KeyGen(κ) : Dec(sk, Enc(pk, µ)) = µ

]
≥ 1− δ,

其中概率取自KeyGen和Enc随机投币之上。

http://nvlpubs.nist.gov/nistpubs/FIPS/NIST.FIPS.202.pdf
http://nvlpubs.nist.gov/nistpubs/FIPS/NIST.FIPS.202.pdf
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定义 3 (IND-CPA) 我们称公钥加密方案PKE满足在选择明文攻击下不可区分
性(即IND-CPA安全性)，如果以下定义的敌手优势Advind-cpa

PKE (A)是可忽略的，

Advind-cpa
PKE (A) :=

∣∣∣∣∣∣∣∣∣∣
Pr

b = b′

∣∣∣∣∣∣∣∣∣∣
(pk, sk)← KeyGen();
(µ0, µ1, st)← A(pk);
b

$←− {0, 1}; c∗ ← Enc(pk, µb);

b′ ← A(st, c∗)

− 1

2

∣∣∣∣∣∣∣∣∣∣
,

其中敌手输出的明文要求长度相同，即|µ0| = |µ1|。

A.2 密钥封装机制定义

密钥封装机制语法.密钥空间为K的密钥封装机制KEM = (KeyGen,Encaps,Decaps)
由以下算法组成：

密钥生成算法: 概率算法KeyGen输出一对公私钥(pk, sk)。密钥生成过程表示为

(pk, sk)← KeyGen(κ)。
密钥封装算法: 概率算法Encaps输入公钥pk，输出一个密文c和密钥K ∈ K。封装
过程表示为(c,K)← Encaps(pk)。

解封装算法: 确定性算法Decaps输入私钥sk和密文c，输出密钥K ∈ K或一个特
殊符号⊥去代表拒绝。解封过程表示为K /⊥ ← Decaps(sk, c)。

正确性. 我们称密钥封装机制KEM是(1− δ)-正确的，如果以下成立：

Pr
[
(pk, sk)← KeyGen(κ), (c,K)← Encaps(pk) : Decaps(sk, c) = K

]
≥ 1− δ,

其中概率取自KeyGen和Enc随机投币之上。

定义 4 (IND-CCA2) 我们称密钥封装机制KEM满足在选择密文攻击下不可区
分性(即IND-CCA2安全性)，如果以下定义的敌手优势Advind-cca

KEM (A)是可忽略的，

Advind-cca
KEM (A) :=

∣∣∣∣∣∣∣∣Pr

b = b′

∣∣∣∣∣∣∣∣
(pk, sk)← KeyGen(κ); b $←− {0, 1};
(c∗, K∗

0)← Encaps(pk);K∗
1

$←− K;
b′ ← ADecaps(sk,·)(pk, c∗, K∗

b )

− 1

2

∣∣∣∣∣∣∣∣ ,
其中敌手A不允许用挑战密文c∗询问解封装预言机Decaps(sk, ·)。
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