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例外処理機構を備えた命令型言語のCPS変換とその定式化

住井 英二郎† 大根田 裕一†† 米 澤 明 憲††

制御フローグラフに類似した一般的な命令型言語を，CPS（継続渡しスタイル）を中間表現として
コンパイルする方法を提案する．CPS とは，「残りの計算」（継続と呼ばれる）を表現する関数を生
成することにより，すべての関数呼び出しや条件分岐を末尾位置においた関数型言語の一種であり，
Scheme やML といった関数型言語のコンパイラに広く用いられている．命令型言語を CPS に変換
することで，スタックフレームや例外ハンドラが継続として明示化され，関数適用や例外処理におけ
る複雑な制御の流れが明確化される．結果として，インライン展開や末尾呼び出し最適化を含む多く
の最適化が容易に実現できる．我々は命令型言語を CPS に変換する過程の単純な定式化を与え，そ
の正しさを証明する．

CPS Conversion of Imperative Language with Exception Handling
and Its Formalization

Eijiro Sumii,† Yuichi Oneda†† and Akinori Yonezawa††

We propose a method of compiling a generic imperative language (similar to control flow
graphs) by using CPS (continuation passing style) as an intermediate representation. CPS is
a form of functional programs that puts all function calls and all conditional branches into tail
positions by generating functions to represent “the rest of the computation” (called continua-
tions). It is widely used as an intermediate representation in compilers of functional languages
such as Scheme and ML. By translating an imperative language into CPS, complicated control
flow as in function application and exception handling is clarified because activation records
and exception handlers are made explicit as continuations. As a result, many optimizations
including inline expansion and tail-call optimization can be easily implemented. We give a
simple formulation to the process of converting the imperative language into CPS and prove
its correctness.

1. 序 論

コンパイラとは，高水準言語のプログラムをより低

水準の言語に翻訳するプログラムである．一般にコン

パイラの出力言語は入力言語からかけ離れていること

が多く，また，どちらの言語もそのままでは効率的な

コードを生成するための解析・最適化に適さないこと

が多い．そのため，通常のコンパイラでは入力言語と

出力言語以外に中間表現を使用する．そのような中間

表現として，命令型言語では制御フローグラフや静的

単一代入（SSA）形式2),6),16) が，関数型言語では継

続渡しスタイル（CPS）3),11),17)や A正規形7)が広く
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用いられてきた．しかし命令型言語と関数型言語のコ

ンパイラおよびそれらの中間表現は，本質的な類似点

が多いにもかかわらず，外見やコミュニティの相違か

らほとんど独立に研究されており，しばしば一方の知

見を他方に応用する機会を損失している．

この溝を埋める試みの 1 つとして，本稿では CPS

を中間表現として命令型言語をコンパイルする方法を

提案する．命令型言語を CPSに変換することにより，

関数呼び出しや関数からの復帰，例外処理といった多

様な制御の流れを明示的かつ統一的に表現できる．結

果として，インライン展開，フロー解析，末尾呼び出

し最適化といった解析や最適化を，関数の呼び出し・

復帰だけでなく例外処理にも（ad hoc な方法によら

ず一様に）適用することが可能になる．

命令型言語を CPSに変換する方法自体は古くから

知られている18)．本稿の技術的貢献は，変換元言語に

例外処理を追加し，拡張された変換の正しさを示した

点にある．2.3.3 項で議論するように，例外処理のあ
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る命令型言語のCPS変換には特有の問題があり，我々

の拡張は自明でない．

以降の構成は次のとおりである．2 章では変換の基

本となるアイディアについて，いくつかの例題により

説明する．3 章では変換の入力となる，制御フローグ

ラフを模倣した単純な命令型言語の抽象構文と操作的

意味論を定義する．4 章では，変換の出力となる我々

の CPSの抽象構文と操作的意味論を定義する．5 章

では，実際の変換を定義し，操作的意味論に基づく正

しさを示す．6 章では関連研究について議論する．最

後に 7 章では，より広範な視点から本稿の提案につ

いて考察し，今後の課題を議論する．

2. アイディア

2.1 関数呼び出しや例外処理のない場合

例として次のような命令型言語のプログラムを考え

る．これは 10個の整数 a[0], . . . , a[9] の積を求め

るプログラムである．

int a[], r, i;

L0: r = 1;

i = 0;

L1: if i = 10 then return r;

L2: r = r * a[i];

i = i + 1;

goto L1;

このプログラムを以下のように変換する．まず，1

つの基本ブロックにつき 1つの関数を定義する（基本

ブロックとは，入口が先頭だけ，出口が末尾だけしか

ないブロックのことである1)）．それらの関数は，基本

ブロックの入口における変数の値を受け取り，出口に

おける変数の値を，次の基本ブロックを表す関数に渡

す．これにより，破壊的代入を関数的な束縛に変換す

ることが可能となる．

f0(a, r, i) =

let r = 1 in

let i = 0 in

f1(a, r, i)

f1(a, r, i) =

if i = 10 then r else

f2(a, r, i)

f2(a, r, i) =

let r = r * a[i] in

let i = i + 1 in

f1(a, r, i)

関数 f0，f1，f2 が基本ブロック L0，L1，L2 に対

応する．このように変換されたプログラムでは，すべ

ての関数呼び出しや条件分岐が末尾位置にある．とい

うのは，そもそも基本ブロックの定義より，すべての

ジャンプや条件分岐は末尾位置にあるためである．

2.2 関数呼び出しのある場合

しかし，元々のプログラムに末尾でない関数呼び出

しがあったら，前述の変換では除去できない．そこで，

通常の関数型言語における CPS変換と同様に，「以降

の計算」を表現する関数である継続を導入する．たと

えば，先の例において掛け算を別の関数に分けたプロ

グラム

int main(int a[]) {

int r, i;

r = 1;

i = 0;

L1: if i = 10 then return r;

L2: r = mul(r, a[i]);

i = i + 1;

goto L1;

}

int mul(int x, int y) {

return x * y;

}

は，以下のように変換できる．

main(k, a) =

let r = 1 in

let i = 0 in

f1(k, a, r, i)

f1(k, a, r, i) =

if i = 10 then k(r) else

f2(k, a, r, i)

f2(k, a, r, i) =

let k’(r) =

let i = i + 1 in

f1(k, a, r, i) in

mul(k’, r, a[i])

mul(k, x, y) = k(x * y)

関数 f2 の内部で生成されている関数 k’ が，関数

mul を呼び出した後の継続を表している．それぞれの

関数 main，f1，f2，mulは継続 kを引数として受け取

り，f1 における k(r) や mul における k(x * y) の

ように，return 文で値を返すときに継続を適用する．

なお，一般に継続を表現する関数（この場合は k’）

には自由変数（この場合は k，a，i）があるので，コー

ドへのポインタと自由変数の値との組すなわち関数ク

ロージャとして表現し，スタックに確保する実装が普

通である．したがって，継続の生成（この場合は let
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k’(r) = . . .）は生きている変数の値と戻り番地を待

避することに相当し，継続の適用（この場合は k(x *

y)）は生きている変数の値を復元して戻り番地へジャ

ンプすることに相当する．CPS では継続の適用も含

め，すべての関数呼び出しが末尾位置にあるので，ジャ

ンプのように扱えることを思い出されたい．

2.3 例外処理のある場合

次に，例外処理のあるプログラムの例を考える．た

だし，簡単のために例外の内容は省略し，例外の発生

は raise，捕獲は try ... catch ... という構文

を使用する．

2.3.1 関数内の例外処理

次のプログラムは，10個の整数 a[0], . . . , a[9] の

積を求めるが，その途中で 0 に遭遇したら計算を中

断し，ただちに 0 を返すという例である．

int main(int a[]) {

int r, i;

try {

r = 1;

i = 0;

L1: if i = 10 then return r;

L2: if a[i] = 0 then raise;

L3: r = r * a[i];

i = i + 1;

goto L1;

} catch {

L4: return 0;

}

}

このプログラムでは，ブロック L2 の raise 文で発

生する例外が，catch 節のブロック L4 により処理さ

れることが明白である．一般にプログラムの文面にお

いて，raise 文が同一の関数の try 節の内部にあれ

ば，その例外はどのブロックによって処理されるか静

的に分かる．そのような場合には，raise 文は goto

文と同様に変換することができる．たとえば上のプロ

グラムは次のように変換される．

main(k, a) =

let r = 1 in

let i = 0 in

f1(k, a, r, i)

f1(k, a, r, i) =

if i = 10 then k(r) else

f2(k, a, r, i)

f2(k, a, r, i) =

if a[i] = 0 then f4(k, a, r, i) else

f3(k, a, r, i)

f3(k, a, r, i) =

let r = r * a[i] in

let i = i + 1 in

f1(k, a, r, i)

f4(k, a, r, i) = k(0)

ブロック L2 の raise 文は，ブロック L4への goto

文と同等であるから，関数 f2 における関数 f4 の適

用 f4(k, a, r, i) に変換されている．

2.3.2 関数間の例外処理

例外処理の特徴は，その動的スコープにある．たと

えば，次のプログラムを考える．

int main(int a[]) {

int r, i;

try {

r = 1;

i = 0;

L1: if i = 10 then return r;

L2: r = mul(r, a[i]);

i = i + 1;

goto L1;

} catch {

L3: return 0;

}

}

int mul(int x, int y) {

if y = 0 then raise;

L4: return x * y;

}

このプログラムは先のプログラムと同じ働きをする

が，関数 mul で発生する例外が，mul を呼び出して

いるブロック L2 を囲む try 文の catch 節により捕

獲される．

このように例外が関数の外部にエスケープする場合

は，どの raise 文がどの catch 節を呼び出すか，一

般には静的に分からない．したがって，実行時に「現

時点で有効な外部の例外ハンドラ」h を保持・管理し

ておき，外部にエスケープする例外が発生したらその

例外ハンドラを呼び出す，という処理が必要となる．

例外が発生するときは，もし try 節の内部であれば

対応する catch 節へ飛び，そうでなければ外部の例

外ハンドラ h を呼び出す．関数を呼び出すときは，も

し try 節の内部であれば対応する catch 節を呼び出

す関数を新たな h として与え，そうでなければそれ

までと同じ h を与える．

たとえば，上のプログラムは次のように変換するこ
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とができる．

main(k, h, a) =

let r = 1 in

let i = 0 in

f1(k, h, a, r, i)

f1(k, h, a, r, i) =

if i = 10 then k(r) else

f2(k, h, a, r, i)

f2(k, h, a, r, i) =

let k’(r) =

let i = i + 1 in

f1(k, h, a, r, i)

and h’() = f3(k, h, a, r, i) in

mul(k’, h’, r, a[i])

f3(k, h, a, r, i) = k(0)

mul(k, h, x, y) =

if y = 0 then h() else

f4(k, h, x, y)

f4(k, h, x, y) = k(x * y)

それぞれの基本ブロック main，f1，f2，f3，mul，

f4 は，通常の継続 k以外に外部の例外ハンドラ h を

引数にとる．ブロック L2 から関数 mul を呼び出すと

きは，内部の例外ハンドラ f3 を呼び出す関数 h’ を

生成して渡している．また，関数 mul の raise 文は，

外部の例外ハンドラ h の適用に変換されている．

なお，上の例で継続 k’と例外ハンドラ h’は自由変

数 k，h，a，i を共有するが，これを素朴に実装する

と，k’ と h’ のクロージャに k，h，a，i の値が重複

して待避されてしまう．このような冗長な格納は，ク

ロージャの共有3) により省略することができる．一般

に関数を適用するときに生成される継続と例外ハンド

ラには共通の自由変数があるので，クロージャを共有

する実装が有効である．本稿では，2個の関数を同時

に定義する構文 let k(r) = . . . and h() = . . . in . . .

により，これを表現する．

2.3.3 関数内と関数間の例外処理を区別する理由

例外が同一の関数の内部で捕獲される場合と，外部

にエスケープする場合との区別は，効率のためだけで

はなく，変数への破壊的代入を正しく扱うために一般

に必要である．たとえば

int main() {

int x;

x = 0;

try {

L1: x = 1;

raise;

} catch {

L2: return x;

}

}

というプログラムを考える．もしこのように内部で捕

獲される例外も外部にエスケープする例外と同様に

（素朴に）変換してしまうと，

main(k, h) =

let x = 0 in

let h’() = f2(k, h, x) in

f1(k, h’, x)

f1(k, h, x) =

let x = 1 in

h()

f2(k, h, x) = k x

のように，f1 を呼び出す際に例外ハンドラ h’ を生成

することになるだろう．しかし，この変換結果は関数

main の継続 k に 1 ではなく 0 を返すので誤ってい

る．h’ が定義されたときの x の値は 0 だが，例外が

発生する（すなわち h’ が適用される）ときの x の値

は 1 に変わっているからである．上のプログラムは，

正しくは

main(k, h) =

let x = 0 in

f1(k, h, x)

f1(k, h, x) =

let x = 1 in

f2(k, h, x)

f2(k, h, x) = k x

と変換されるべきである．

以上のような注意は，変数への破壊的代入と例外処

理の両方がある言語を CPSに変換する場合のみ必要

となる，独特の問題である．MLにも参照セルへの破

壊的代入 := はあるが，変数はセルの内容ではなく参

照自体に束縛されるので，変数の値が変わることはな

い．Schemeには変数への破壊的代入 set! があるが，

CPSに変換する場合は set! の対象となる変数を解

析し，やはりセルへの参照に束縛している11)．命令型

言語では多数の変数が破壊的代入の対象となるので，

そのような実装は効率の観点から採用しがたい．

なお，(1) 例外が同一の関数の内部で捕獲されるか

どうか，(2) されるとしたらどのブロックによって処

理されるか，の 2点は静的に分かるので（2.3.1 項参

照），上述のような区別をしても実行時の悪影響はな

い．むしろ，例外ハンドラを表現するクロージャの生

成・適用が減少するので，一般に効率は向上すると期



Vol. 45 No. SIG 12(PRO 23) 例外処理機構を備えた命令型言語の CPS 変換とその定式化 71

待できる．

2.3.4 CPSへの変換による例外処理の最適化

最後に，例外処理のある命令型言語を CPSに変換

することで可能となる最適化の例をあげておく．

最も明白な最適化は，例外ハンドラのインライン展

開である．たとえば，2.3.1 項の関数 f4 や 2.3.2 項

の関数 f3 をインライン展開すれば，それぞれに対応

する catch 節をインライン展開した場合と同様の結

果になる．このように CPSへの変換により，例外処

理について特別な配慮をすることなく，通常の関数と

同一のインライン展開が自明に適用できる．

さらに，通常では面倒な goto 文のインライン展開

や，例外処理の末尾呼び出し最適化なども自然に実現

できる．たとえば，次のようなプログラムを考える．

int main(int x) {

goto L1;

try {

L1: return sub(x);

} catch {

L2: raise;

}

}

int sub(int x) {

if x = 0 then raise;

L3: return x;

}

これを上述のアイディアに従って CPSに変換する

と，以下のようになる．

main(k, h, x) = f1(k, h, x)

f1(k, h, x) =

let k’(r) = k(r)

and h’() = f2(k, h, x) in

sub(k’, h’, x)

f2(k, h, x) = h()

sub(k, h, x) =

if x = 0 then h() else k(x)

このプログラムにおいて，まず f1，f2，sub をイ

ンライン展開すると

main(k, h, x) =

let k’(r) = k(r)

and h’() = h() in

if x = 0 then h’() else k’(x)

となる．さらに k’ と h’ をインライン展開すると

main(k, h, x) =

if x = 0 then h() else k(x)

となる．これは変換元言語で考えると

int main(int x) {

if x = 0 then raise;

return x;

}

にあたるが，同様の最適化を変換元言語や SSAだけ

で実現することは容易でない．

3. 変換元言語

我々の変換の入力となる命令型言語の抽象構文を

図 1 に示す．プログラム P は関数宣言 D の集合であ

る．関数宣言 D は，宣言する関数の名前 f，その引数

の名前 x1, . . . , xl，ローカル変数の名前 y1, . . . , ym，

入口の基本ブロック B0，それ以外の基本ブロック

B1, . . . , Bn からなる．ただし，可算無限個の関数名

の集合 {f, g, h, . . .} ならびに可算無限個の変数名の
集合 {x, y, z, . . .} が存在し，それらの交わりは空であ
るとする．また，本稿では簡便のために，X1, . . . , Xn

という形の列を一般に X と略記する．関数の入口以

外の基本ブロック Bi には，ラベル Li と例外ハンド

ラ Hi が付記される．H は，例外ハンドラがないこ

とを表現する ⊥ か，あるいは例外ハンドラとなる基
本ブロックのラベル L である．2 章の言語に対応さ

せると，L(⊥) : B は L: B に，L(L′) : B は L: try

B catch goto L’ に相当する．基本ブロック B は，

通常の制御フローグラフの基本ブロックに，例外を発

生する raise 文を追加したものである．一般に例外

が関数からエスケープするかどうか，しないならばど

のブロックによって処理されるかはプログラムの文面

から静的に分かるので，通常の例外処理のある命令型

言語のプログラムは，上述の言語で表現することがで

きる．ただし，本稿では例外の内容は省略する（これ

を追加する方法については 7 章で議論する）．

この言語の操作的意味論は，図 2 の規則による実行

状態 S の書き換えで定義される．実行状態 S とは，正

常終了状態 〈P, halt i〉 か，例外終了状態 〈P, abort〉
か，8つ組 〈P, f,H, B, σ, r, F, E〉 である．P は実行

しているプログラム，f は実行している関数の名前，

H は内部の例外ハンドラ，B はこれから実行する基

本ブロック，σ はストアすなわち変数の名前から値へ

の部分写像，r は関数の返値を代入する callerの変数，

F は関数呼び出しの履歴を表現するデータ構造，E は

外部の例外ハンドラを表現するデータ構造である．

図 2 において，最初の 3 つの規則は，変数の参照

と代入の意味を定義している．次の 2つの規則は，関

数呼び出しの意味を定義している．内部の例外ハンド

ラが存在する場合は，例外ハンドラスタックに待避し
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プログラム P ::= {D1, . . . , Dn}
関数宣言 D ::= f(x){var y; B0; L1(H1) : B1; . . . ; Ln(Hn) : Bn}
例外ハンドラ H ::= L

| ⊥
基本ブロック B ::= x := i; B

| x := y; B

| x := y − z; B

| x := f(y); B

| goto L

| return x

| if x ≤ y then L1 else L2

| raise

図 1 変換元言語の抽象構文
Fig. 1 Abstract syntax of source language.

関数呼び出しスタック F ::= ()

| (f,L, B, σ, r, F, E)

例外ハンドラスタック E ::= ()

| (f,L, σ, r, F, E)

〈P, f, H, (x := i;B), σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H, B, σ[x := i], r, F, E〉
〈P, f, H, (x := y; B), σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H, B, σ[x := σ(y)], r, F, E〉
〈P, f, H, (x := y − z; B), σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H, B, σ[x := σ(y) − σ(z)], r, F, E〉
〈P, f,⊥, (x := g(y); B), σ, r, F, E〉 → 〈P, g,⊥, B0, [z := σ(y), x := 0],

x, (f,⊥, B, σ, r, F, E), E〉
if g(z){var x; B0; . . .} ∈ P

〈P, f, L, (x := g(y); B), σ, r, F, E〉 → 〈P, g,⊥, B0, [z := σ(y), x := 0],

x, (f,L, B, σ, r, F, E), (f,L, σ, r, F, E)〉
if g(z){var x; B0; . . .} ∈ P

〈P, f, H, goto L, σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H ′, B, σ, r, F, E〉
if f(x){. . . ; L(H ′) : B; . . .} ∈ P

〈P, f, H, return x, σ, r, (g, H ′, B, σ′, r′, F, E), E′〉 → 〈P, g, H ′, B, σ′[r := σ(x)], r′, F, E〉
〈P, f, H, return x, σ, r, (), E〉 → 〈P, halt σ(x)〉
〈P, f, H, if x ≤ y then L1 else L2, σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H1, B1, σ, r, F, E〉

if σ(x) ≤ σ(y) and f(x){. . . ; L1(H1) : B1; . . .} ∈ P

〈P, f, H, if x ≤ y then L1 else L2, σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H2, B2, σ, r, F, E〉
if σ(x) > σ(y) and f(x){. . . ; L2(H2) : B2; . . .} ∈ P

〈P, f, L, raise, σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H, B, σ, r, F, E〉
if f(x){. . . ; L(H) : B; . . .} ∈ P

〈P, f,⊥, raise, σ, r, F, (g, L, σ′, r′, F ′, E)〉 → 〈P, g, H, B, σ′, r′, F ′, E〉
if g(x){. . . ; L(H) : B; . . .} ∈ P

〈P, f,⊥, raise, σ, r, F, ()〉 → 〈P, abort〉

図 2 変換元言語の操作的意味論
Fig. 2 Operational semantics of source language.
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wf ({f(. . .){. . .}}) = ∧1≤i≤nwf ({f}, fi(. . .){. . .}) ∧ f distinct

wf ({f}, f(x){var y; B0; L(H) : B}) = ∧0≤i≤nwf ({f}, {x, y}, {L}, Bi) ∧ f ∈ {f} ∧
∧1≤j≤nwf ({L}, Hj) ∧ L distinct ∧ x, y distinct

wf ({L}, L) = L ∈ {L}
wf ({L},⊥) = true

wf ({f}, {z}, {L}, (x := i; B)) = x ∈ {z} ∧ wf ({f}, {z}, {L}, B)

wf ({f}, {z}, {L}, (x := y; B)) = {x, y} ⊆ {z} ∧ wf ({f}, {z}, {L}, B)

wf ({f}, {z}, {L}, (x := y − z; B)) = {x, y, z} ⊆ {z} ∧ wf ({f}, {z}, {L}, B)

wf ({f}, {z}, {L}, (x := f(y); B)) = f ∈ {f} ∧ {x, y} ⊆ {z} ∧ wf ({f}, {z}, {L}, B)

wf ({f}, {z}, {L}, goto L) = L ∈ {L}
wf ({f}, {z}, {L}, return x) = x ∈ {z}
wf ({f}, {z}, {L}, if x ≤ y then L′

1 else L′
2) = {x, y} ⊆ {z} ∧ {L′

1, L
′
2} ⊆ {L}

wf ({f}, {z}, {L}, raise) = true

図 3 適格なプログラム
Fig. 3 Well-formed programs.

wf (〈P, f,H, B, σ, r, F, E〉) = wf (P ) ∧ f(x){var y; B0; L1(H1) : B1; . . . ; Ln(Hn) : Bn} ∈ P ∧
wf ({L}, H) ∧ wf (dom(P ), {x, y}, {L}, B) ∧ dom(σ) = {x, y} ∧
wf (P, r, F ) ∧ wf (P, E)

wf (〈P, halt i〉) = wf (P )

wf (〈P, abort〉) = wf (P )

wf (P, r, ()) = true

wf (P, r, (f, H, B, σ, r′, F, E)) = f(x){var y; B0; L1(H1) : B1; . . . ; Ln(Hn) : Bn} ∈ P ∧
wf ({L}, H) ∧ wf (dom(P ), {x, y}, {L}, B) ∧ r ∈ dom(σ) = {x, y} ∧
wf (P, r′, F ) ∧ wf (P, E)

wf (P, ()) = true

wf (P, (f,L, σ, r, F, E)) = f(x){var y; B0; L1(H1) : B1; . . . ; Ln(Hn) : Bn} ∈ P ∧
L ∈ {L} ∧ dom(σ) = {x, y} ∧ wf (P, r, F ) ∧ wf (P, E)

図 4 適格な実行状態
Fig. 4 Well-formed execution states.

ている．次の規則は goto 文の意味を，その次の 2つ

の規則は return 文の意味を，その次の 2 つの規則

は if 文の意味を定義している．最後の 3つの規則は

raise 文の意味を定義している．内部の例外ハンドラ

が存在する場合はそこへ飛び，しない場合は外部の例

外ハンドラを呼び出している．

議論を単純にするために，以降では適格（well-

formed）なプログラムだけを考慮する．適格とは，直

観としては関数名，変数名，ラベルの宣言に不足や重

複がないことである．厳密には，図 3 の述語 wf (P )

を満足するプログラム P を適格と定義する．なお，

図 3 ではプログラム P の適格性 wf (P ) を定義する

ために，関数宣言 D の適格性 wf ({f}, D)，例外ハ

ンドラ H の適格性 wf ({L}, H)，基本ブロック B の

適格性 wf ({f}, {z}, {L}, B) も同時に定義している．

ただし，{f}，{L}，{z} はその時点で定義されてい
る関数，ラベル，変数の集合であり，D，H，B の適

格性を判定するために参照される．

さらに，図 4 のように適格性の定義を実行状態に拡

張すると，以下の定理が成立する．なお，図 4 では実
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プログラム p ::= {d1, . . . , dn}
関数宣言 d ::= f(x) = e

式 e ::= let x = i in e

| let x = y in e

| let x = y − z in e

| f(x)

| x(y)

| x()

| if x ≤ y then e1 else e2

| let x = λy. e1 in e2

| let x = λy. e1 and z = λ . e2 in e3

図 5 変換先言語の抽象構文
Fig. 5 Abstract syntax of target language.

行状態 S の適格性 wf (S) を定義するために，関数呼

び出しスタック F の適格性 wf (P, r, F ) と例外ハン

ドラスタック E の適格性 wf (P, E) も同時に定義し

ている．

定理 1 S が適格であり，正常終了状態でも例外終

了状態でもなければ，S → S′ なる S′ が一意に存在

し，S′ も適格である．

証明 S = 〈P, f, H, B, σ, r, F, E〉 とおいて B の構

文により場合分けする．S が適格であるという仮定と

図 4 の定義を使用して，図 2 の規則が一意に適用でき

ること，さらに S′ が適格であることを確認する．�

4. 変換先言語

我々の変換の出力となる CPS関数型言語の抽象構

文は，図 5 のとおりである．プログラム p は関数宣

言 d の集合であり，関数宣言は関数名 f と引数名 x

と式 e の組である．3 章と同様に，関数名と引数名の

集合は独立とする．説明を明確にするために，式 e に

おいては

• トップレベルで宣言され複数の引数をとる，自由
変数のない通常の関数の適用 f(x)

• クロージャで表現され単一の引数をとる，自由変
数があるかもしれない関数の適用 x(y)

• クロージャで表現され引数をとらない，自由変数
があるかもしれない関数の適用 x()

のそれぞれを区別する．また，2つの関数 x, z を同時

に定義する構文 let x = λy. e1 and z = λ . e2 in e3

を使用する．これは let x = λy. e1 in let z =

λ . e2 in e3 と（変数 x が式 e2 に出現しなければ）

意味としては等価であるが，実装としては 2 章で指

摘したように継続と例外ハンドラでクロージャを共有

することを想定している☆．

この言語の操作的意味論は，図 6 の規則による実行

状態 s = 〈p, e, ρ〉 の書き換えで定義される．p は実行

しているプログラム，e はこれから評価する式，ρ は

現在の環境すなわち変数の名前から値 v への部分写

像である．値 v は，整数 i か単一の引数 x をとるク

ロージャ cls(x, e, ρ) または引数をとらないクロージャ

cls( , e, ρ) である．規則自体は通常の関数型言語の操

作的意味論と同様であり，特に変わった点はない．

5. 変換とその正しさ

3 章の言語から 4 章の言語への変換を，図 7 のよ

うに定義する．基本となるアイディアは 2 章のとおり

で，(1) 1つの基本ブロックにつき 1つの関数を与え，

継続，外部の例外ハンドラ，ならびにローカル変数の

値を渡す，(2)関数呼び出しや例外の発生については，

内部の例外ハンドラが存在するかどうかにより場合分

けする，の 2点である．ただし，f.L は変換元言語の

関数名 f とラベル L から一意に生成される，変換先

言語の関数名とする．

変換の正しさは，図 8 のように定義される，変換元

言語の実行状態 S と変換先言語の実行状態 s との対

応 s = T (S) により証明される．ただし，図 8 におい

て T (P, k, r, F ) は関数呼び出しスタック F の変換，

T (P, h, E) は例外ハンドラスタック E の変換である．

また，halt と abort は正常終了と例外終了を表現す

☆ また，この構文により 5 章の証明が簡潔になるという効用もあ
る．継続 k と例外ハンドラ h を生成するときに，もし単純に
let k = λr. e1 in let h = λ . e2 in e3 とすると，h のク
ロージャにおける e2 の環境に k の束縛が混入してしまい，変
換前言語と変換先言語の実行状態の対応が複雑になってしまう
ためである．
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〈p, let x = i in e, ρ〉 → 〈p, e, ρ[x := i]〉
〈p, let x = y in e, ρ〉 → 〈p, e, ρ[x := ρ(y)]〉
〈p, let x = y − z in e, ρ〉 → 〈p, e, ρ[x := ρ(y) − ρ(z)]〉
〈p, f(x), ρ〉 → 〈p, e, [y := ρ(x)]〉 if (f(y) = e) ∈ p

〈p, x(y), ρ〉 → 〈p, e, ρ′[z := ρ(y)]〉 if ρ(x) = cls(z, e, ρ′)

〈p, x(), ρ〉 → 〈p, e, ρ′〉 if ρ(x) = cls( , e, ρ′)

〈p, if x ≤ y then e1 else e2, ρ〉 → 〈p, e1, ρ〉 if ρ(x) ≤ ρ(y)

〈p, if x ≤ y then e1 else e2, ρ〉 → 〈p, e2, ρ〉 if ρ(x) > ρ(y)

〈p, let x = λy. e1 in e2, ρ〉 → 〈p, e2, ρ[x := cls(y, e1, ρ)]〉
〈p, let x = λy. e1 and z = λ . e2 in e2, ρ〉 → 〈p, e3, ρ[x := cls(y, e1, ρ), z := cls( , e2, ρ)]〉

図 6 変換先言語の操作的意味論
Fig. 6 Operational semantics of target language.

T ({D1, . . . , Dn}) = T (D1) ∪ . . . ∪ T (Dn)

T (f(x){var y; B0; L1(H1) : B1; . . . Ln(Hn) : Bn}) = {f(k, h, x) =

let y1 = 0 in

. . .

let ym = 0 in

T (f, k, h, (x, y),⊥, B0),

f.L1(k, h, x, y) = T (f, k, h, (x, y), H1, B1),

. . .

f.Ln(k, h, x, y) = T (f, k, h, (x, y), Hn, Bn)}
k, h fresh

T (f, k, h, V,H, (x := i; B)) = let x = i in T (f, k, h, V, H, B)

T (f, k, h, V,H, (x := y; B)) = let x = y in T (f, k, h, V,H, B)

T (f, k, h, V,H, (x := y − z; B)) = let x = y − z in T (f, k, h, V, H, B)

T (f, k, h, V,⊥, (x := g(y); B)) = let k′ = λx. T (f, k, h, V,⊥, B) in

g(k′, h, y) k′ fresh

T (f, k, h, (z), L, (x := g(y); B)) = let k′ = λx. T (f, k, h, V,⊥, B)

and h′ = λ . f.L(k, h, z) in

g(k′, h′, y) k′, h′ fresh

T (f, k, h, (z), H, goto L) = f.L(k, h, z)

T (f, k, h, V,H, return x) = k(x)

T (f, k, h, (z), H, if x ≤ y then L1 else L2) = if x ≤ y then f.L1(k, h, z) else f.L2(k, h, z)

T (f, k, h, V,⊥, raise) = h()

T (f, k, h, (z), L, raise) = f.L(k, h, z)

図 7 プログラムの変換
Fig. 7 Translation of programs.

るための，予約された特殊な変数または関数（どちら

でも以降の議論に影響はない）の名前とする．

定理 2 S が適格かつ S → S′ ならば，T (S) →∗

T (S′)．

証明 付録参照． �

系 3 main(x){var y; B; . . .} ∈ P かつ P は適格

とする．S = 〈P, main,⊥, B, [x := i; y := 0], r, (), ()〉
とすると，次のいずれか 1つ（かつ 1つのみ）が成り

立つ．

• S →∗ 〈P, halt i〉 
→ かつ T (S) →∗
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T (〈P, f,H, B, σ, r, F, E〉) = 〈T (P ), T (f, k, h, (x, y), H, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
if f(x){var y; . . .} ∈ P and k, h fresh

T (〈P, halt i〉) = 〈P, halt(r), [r := i]〉 r fresh

T (〈P, abort〉) = 〈P, abort(), ∅〉

T (P, k, r, ()) = [k := cls(r, halt(r), ∅)]
T (P, k, r, (f,H, B, σ, r′, F, E)) = [k := cls(r, T (f, k′, h, (x, y), H, B), σ � T (P, k′, r′, F ) � T (P, h, E))]

if f(x){var y; . . .} ∈ P and k′, h fresh

T (P, h, ()) = [h := cls( , abort(), ∅)]
T (P, h, (f,L, σ, r, F, E)) = [h := cls( , f.L(k, h′, x, y), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h′, E))]

if f(x){var y; . . .} ∈ P and k, h′ fresh

図 8 実行状態の変換
Fig. 8 Translation of execution states.

〈P, halt(r), [r := i]〉 
→
• S →∗ 〈P, abort〉 
→ かつ T (S) →∗

〈P, abort(), ∅〉 
→
• S → . . . → . . . なる無限の書き換え列が存在し，

かつ，T (S) → . . . → . . . なる無限の書き換え列

が存在する

証明 定理 1 と定理 2 による． �

6. 関 連 研 究

継続（continuation）の概念は，元々は goto文を持

つ命令型言語の表示的意味論を定義するために発見さ

れた18)．したがって命令型言語をコンパイルするため

に CPSを使用することは，むしろ自然な発想ともい

える．しかし実際の歴史では，SteeleがMITの修士

研究で開発した Schemeコンパイラ RABBIT 17)，そ

の後継であるORBIT 11)，さらにAppelの Standard

ML of New Jersey 3)と，CPSを中間表現とするコン

パイラは関数型言語を対象に発展した．

CPSと SSAはどちらも変数が単一代入であり，if

文や関数呼び出しあるいは goto 文が関数または基本

ブロックの末尾位置にあることから，以前より類似が

指摘されている3),5)．Appel 4) は，直接支配の関係に

基づいて SSA を CPS に変換する方法を提案してい

る．Kelsey 9) は，annotationのついた（継続以外の

高階関数がない，一階の）CPSと SSAとの相互の変

換を定義している．これらと本稿の相違としては，次

の点があげられる．(1)命令型言語から SSAを経由せ

ず，CPSへ直接の変換を定義している．(2)例外処理

を通常の CPSに変換している☆．(3)変換の正しさが

示されている．

関数型言語に由来する中間表現としては，CPS以外

に A正規形7)が広く知られている．文献 7)は，CPS

で可能な簡約は変換元言語における特殊な簡約（A正

規化）によって実現できることを証明し，CPS 変換

は不要であると議論している．しかし，変換元言語に

一級継続や例外処理があると，そのような簡約は容易

でない（たとえば最近の文献 8)では，部分継続のあ

る関数型言語の健全かつ完全な等式公理を定義してい

るが，1方向かつ合流性のある正規化の定義には成功

していない）．CPS変換をすれば通常の βη 簡約のみ

で，様々な制御構造の簡約を自然に実現できる．

一般に例外処理は様々な実装が可能である．本稿の

方法はその 1つにすぎないが，例外処理も通常の関数

や継続により表現されるので，同一の解析・最適化が

適用できるというメリットがある．例外処理を実装す

る様々な方法については，中間言語 C-- についての

文献 15)が参考になるだろう．この文献では CPSに

よる例外処理は詳細な比較・検討の対象から除外され

ているが，結果として生成されるコードの観点からは，

本稿の方法は stack cuttingに相当する．これは C言

語でいう setjmp と longjmp による実装や，Objec-

tive Caml 13) における実装と同様である．setjmpと

longjmpが継続の取得と適用に相当することを考慮す

れば，これは自然な対応である．また，本稿の方法に

☆ もちろん，Standard ML of New Jersey も例外処理をサポー
トしているが，Appel の CPS 3) には例外処理のための特殊な
プリミティブ gethdlr，sethdlr があり，通常の関数や継続と
同一の解析・最適化が一様に適用できるとはいえない．実際に，
文献 3) では gethdlr，sethdlr について特殊な最適化を提案
しているが（75 頁），本稿の方法では通常の最適化により実現
できる．また，Appel の変換元言語は変数への破壊的代入のな
い関数型言語（ML）だが，我々の変換元言語は命令型言語であ
り，特有の配慮が必要となる（2.3.3 項参照）．
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おける例外ハンドラ h（2.3.2 項参照）は，Objective

Caml の実装における trapsp 12) に相当する．これ

らの実装は，try 文にややオーバへッドがかかるもの

の，raise 文のオーバへッドが小さく，例外の発生が

ある程度以上に頻繁な場合は有利である14),15)．ML

や Javaのような現代のプログラミング言語において，

そのようなプログラムは少なくない14)．

7. 考察と今後の課題

本稿では例外処理の制御フローのみを議論し，例外

の内容を省略してきたが，これは以下のように追加す

ることが可能である．まず，変換元言語の raise 文を

raise C(x)，例外ハンドラとなるブロックを L(H) : B

から L(H) : y ⇒ B のように拡張する．ただし，C

は可算無限個の例外コンストラクタの集合の要素であ

る．そして，raise 文の変換においては，() ではな

く C(x)に内部または外部の例外ハンドラを適用する．

例外を処理するブロックでは，例外の内容 C(x) を変

数 y に束縛し，パターンマッチングによる場合分けな

どの必要な処理をする．

5章の変換では，継続や例外ハンドラも含め，スコー

プにあるすべての変数の値をすべての基本ブロックに

渡すようにしている．これは無駄な場合がある．たと

えば，2.3.1項の関数 f4 の変数 a，r，i や 2.3.2項の

関数 f3 の変数 h，a，r，i は不要である．このような

変数は型システムを応用した静的解析10)により，プロ

グラムのサイズ nについてほぼ線形時間 O(nα(n, n))

で，ある意味で最適に除去することができる（ただし，

α は逆アッカーマン関数であり，4 以下と見なしてよ

い19)）．直観としては，不要な変数は特殊な型システム

において型 unit を付与することができ，union-find

アルゴリズム19) による単一化に基づく型推論で検出

できるためである．これはAppelの SSAからCPSへ

の変換4)における，不要な変数を除去するための解析

を包摂する．すなわち，Appelの変換で除去できる変

数は，我々の変換においては小林の解析で除去できる．

一般に命令型言語の実装では，関数や例外ハンド

ラのフレームはスタックに確保するのが普通である．

CPSの実装においても，（変換元言語に callcc がな

ければ）すべての継続や例外ハンドラを，ごみ収集が

必要なヒープではなくスタックに確保することが可能

である3)．したがって，本稿の方法がメモリ管理の観

点から通常のコンパイラより不利になることはない．

6 章で述べたように，本稿の例外処理の方法は通

常の実装でいう stack cuttingに相当する．文献 14)，

15)では stack cuttingは callee saveと共存できない

とされているが，CPSでは callee saveを模倣するこ

とが可能なので3)，本稿の提案により stack cutting

と callee saveの共存が可能になることも期待される．

たとえば，関数 f1 が別の関数 f2 を呼び出し，f2 が

さらに別の関数 f3 を呼び出し，f3 で発生した例外

を f1 が捕獲するというプログラムを考える．f1 は

ある生きている変数の値を callee saveに選び，f2 の

仮引数 r にあたる実引数として渡すとする．さらに，

f2 は r の値を callee saveに選び，f3 の仮引数 r’ に

あたる実引数として渡すとする．すると，f3 は外部

の例外ハンドラ h を r’ に適用するだけで，結果とし

て f2 を経由せず f1 の catch 節を正しく呼び出すこ

とができる．これは，f2 に渡される callee saveの値

を，f3 の呼び出しでも callee saveに選んだためであ

る．そうでない場合は stack unwinding 15) と同様に，

f3 で発生した例外を f2 がまず捕獲し，外部の例外

ハンドラを r にふたたび適用する（ように変換する）

必要がある．この場合分けは f2 の変換においてのみ

必要であり，f1 や f3 の変換には影響しないことに注

意されたい．

一般に SSAでは様々な効率の良い解析が可能であ

るが2),6),16)，CPSでは 1個の基本ブロックが 1個の

関数として表現されるので，同様の解析は関数間解

析を必要とし SSA より困難であるとされる9)．しか

し，CPSへの変換において適切な annotationをつけ

れば，構文が表現する情報は等価であるから，原理と

しては同一の処理が可能である．たとえば，継続の適

用を通常の関数適用と区別し，関数呼び出しではなく

制御フローグラフの辺と見なせば，通常の関数内解析

が可能である．実際に文献 9)では SSAから CPSへ

の変換だけでなく，CPSから SSAへの逆変換も定義

し，SSAと（annotationをつけた一階の）CPSが等

価であることを証明している．一方で，たとえばイン

ライン展開のように通常の関数と継続などを区別する

必要がない場合は annotationを無視すればよいだけ

なので，CPSのほうが SSAよりも一様な処理が可能

である．

もちろん，実際のコンパイラを開発して十分な規模

の実験をしなければ，一般に CPSが命令型言語の中

間表現としてどれぐらい有用か断定はできない．本稿

の考察から，理屈としては従来より簡潔で（例外処理

を stack cuttingで実装する場合と比較して）同等以

上の性能のコンパイラを構築できると期待されるが，

その実証は今後の課題である．
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付録 定理 2 の証明

図 2 のどの規則を使用して S → S′ を導出したかにより場合分けする．

S = 〈P, f, H, (x := i; B), σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H, B, σ[x := i], r, F, E〉 = S′ の場合 S は適格であるから，

f(x){var y; . . .} ∈ P が一意に存在して，

T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, (x := i; B)), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= 〈T (P ), let x = i in T (f, k, h, (x, y), H, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, B), σ[x := i] � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= T (S′)

S = 〈P, f, H, (x := y; B), σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H, B, σ[x := σ(y)], r, F, E〉 = S′ の場合 S は適格であるから，

f(x){var y; . . .} ∈ P が一意に存在して，

T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, (x := y; B)), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= 〈T (P ), let x = y in T (f, k, h, (x, y), H, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, B), σ[x := σ(y)] � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= T (S′)

S = 〈P, f, H, (x := y − z; B), σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H, B, σ[x := σ(y)− σ(z)], r, F, E〉 = S′ の場合 S は適格であるから，

f(x){var y; . . .} ∈ P が一意に存在して，

T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, (x := y − z; B)), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= 〈T (P ), let x = y − z in T (f, k, h, (x, y), H, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, B), σ[x := σ(y) − σ(z)] � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= T (S′)

S = 〈P, f,⊥, (x := g(y); B), σ, r, F, E〉 → 〈P, g,⊥, B0, [z := σ(y), x := 0], x, (f,⊥, B, σ, r, F, E), E〉 = S′ かつ

g(z){var x; B0; . . .} ∈ P の場合 S は適格であるから，f(x′){var y′; . . .} ∈ P が一意に存在して，

T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x′, y′),⊥, (x := g(y); B)), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= 〈T (P ), let k′ = λx. T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B) in g(k′, h, y), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ), g(k′, h, y),

σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E) �
[k′ := cls(x, T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E))]〉

→ 〈T (P ), let x1 = 0 in . . . let xm = 0 in T (g, k′′, h′, (z, x),⊥, B0),

[k′′ := cls(x, T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)),

h′ := T (P, h, E)(h), z := σ(y)]〉
→∗ 〈T (P ),T (g, k′′, h′, (z, x),⊥, B0),

[k′′ := cls(x, T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)),

h′ := T (P, h, E)(h), z := σ(y), x := 0]〉
= 〈T (P ),T (g, k′′, h′, (z, x),⊥, B0),

[k′′ := cls(x, T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E))] �
T (P, h′, E) � [z := σ(y), x := 0]〉

= 〈T (P ),T (g, k′′, h′, (z, x),⊥, B0),

[z := σ(y), x := 0] �
[k′′ := cls(x, T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E))] �
T (P, h′, E)〉

= 〈T (P ),T (g, k′′, h′, (z, x),⊥, B0),



80 情報処理学会論文誌：プログラミング Nov. 2004

[z := σ(y), x := 0] � T (P, k′′, x, (f,⊥, B, σ, r, F, E)) � T (P, h′, E)〉
= T (S′)

S = 〈P, f, L, (x := g(y); B), σ, r, F, E〉 → 〈P, g,⊥, B0, [z := σ(y), x := 0], x, (f, L, B, σ, r, F, E), (f, L, σ, r, F, E)〉 =

S′ かつ g(z){var x; B0; . . .} ∈ P の場合 S は適格であるから，f(x′){var y′; . . .} ∈ P が一意に存在して，

T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x′, y′), L, (x := g(y); B)), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= 〈T (P ), let k′ = λx. T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B) and h′ = λ . f.L(k, h, x′, y′) in g(k′, h′, y),

σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ), g(k′, h′, y),

σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E) �
[k′ := cls(x, T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E))] �
[h′ := cls( , f.L(k, h, x′, y′), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E))]〉

→ 〈T (P ), let x1 = 0 in . . . let xm = 0 in T (g, k′′, h′′, (z, x),⊥, B0),

[k′′ := cls(x, T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)),

h′′ := cls( , f.L(k, h, x′, y′), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)), z := σ(y)]〉
→∗ 〈T (P ),T (g, k′′, h′′, (z, x),⊥, B0),

[k′′ := cls(x, T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)),

h′′ := cls( , f.L(k, h, x′, y′), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)), z := σ(y), x := 0]〉
= 〈T (P ),T (g, k′′, h′′, (z, x),⊥, B0),

[z := σ(y), x := 0] �
[k′′ := cls(x, T (f, k, h, (x′, y′),⊥, B), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E))] �
[h′′ := cls( , f.L(k, h, x′, y′), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉

= 〈T (P ),T (g, k′′, h′′, (z, x),⊥, B0),

[z := σ(y), x := 0] � T (P, k′′, x, (f,⊥, B, σ, r, F, E)) � T (P, h′′, (f, L, σ, r, F, E))〉
= T (S′)

S = 〈P, f, H, goto L, σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H′, B, σ, r, F, E〉 = S′ かつ f(x){. . . ; L(H′) : B; . . .} ∈ P の場合 S は適格

なので，f(x){var y; . . . ; L(H′) : B; . . .} ∈ P が一意に存在して dom(σ) = {x, y} であるから，
T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, goto L), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= 〈T (P ), f.L(k, h, x, y), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ),T (f, k′, h′, (x, y), H′, B), [k′ := T (P, k, r, F )(k), h′ := T (P, h, E)(h), x := σ(x), y := σ(y)]〉
= 〈T (P ),T (f, k′, h′, (x, y), H′, B), σ � T (P, k′, r, F ) � T (P, h′, E)〉
= T (S′)

S = 〈P, f, H, return x, σ, r, (g, H′, B, σ′, r′, F, E), E′〉 → 〈P, g, H′, B, σ′[r := σ(x)], r′, F, E〉 = S′ の場合 S は適格

であるから，f(x){var y; . . .} ∈ P ならびに g(x′){var y′; . . .} ∈ P が一意に存在して，

T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, return x), σ � T (P, k, r, (g, H′, B, σ′, r′, F, E)) � T (P, h, E′)〉
= 〈T (P ), k(x), σ � T (P, k, r, (g, H′, B, σ′, r′, F, E)) � T (P, h, E′)〉
= 〈T (P ), k(x), σ � [k := cls(r, T (g, k′, h′, (x′, y′), H′, B), σ′ � T (P, k′, r′, F ) � T (P, h′, E′))] � T (P, h, E′)〉
→ 〈T (P ),T (g, k′, h′, (x′, y′), H′, B), σ′ � T (P, k′, r′, F ) � T (P, h′, E′) � [r := σ(x)]〉
= T (S′)

S = 〈P, f, H, return x, σ, r, (), E〉 → 〈P, halt σ(x)〉 = S′ の場合 S は適格であるから，f(x){var y; . . .} ∈ P が一意

に存在して，

T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, return x), σ � T (P, k, r, ()) � T (P, h, E)〉
= 〈T (P ), k(x), σ � T (P, k, r, ()) � T (P, h, E)〉
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= 〈T (P ), k(x), σ � [k := cls(r, halt(r), ∅)] � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ), halt(r), [r := σ(x)]〉
= T (S′)

S = 〈P, f, H, if x ≤ y then L1 else L2, σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H1, B1, σ, r, F, E〉 = S′ ただし σ(x) ≤ σ(y) かつ

f(x){. . . ; L1(H1) : B1; . . .} ∈ P の場合 S は適格なので，f(x){var y; . . . ; L1(H1) : B1; . . .} ∈ P が一意に存在して，

dom(σ) = {x, y} であるから，
T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, if x ≤ y then L1 else L2), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= 〈T (P ), if x ≤ y then f.L1(k, h, x, y) else f.L2(k, h, x, y), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ), f.L1(k, h, x, y), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ),T (f, k′, h′, (x, y), H1, B1), [k′ := T (P, k, r, F )(k), h′ := T (P, h, E), x := σ(x), y := σ(y)]〉
= 〈T (P ),T (f, k′, h′, (x, y), H1, B1), σ � T (P, k′, r, F ) � T (P, h′, E)〉
= T (S′)

S = 〈P, f, H, if x ≤ y then L1 else L2, σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H2, B2, σ, r, F, E〉 = S′ ただし σ(x) > σ(y) かつ

f(x){. . . ; L2(H2) : B2; . . .} ∈ P の場合 S は適格なので，f(x){var y; . . . ; L2(H2) : B2; . . .} ∈ P が一意に存在して，

dom(σ) = {x, y} であるから，
T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), H, if x ≤ y then L1 else L2), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= 〈T (P ), if x ≤ y then f.L1(k, h, x, y) else f.L2(k, h, x, y), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ), f.L2(k, h, x, y), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ),T (f, k′, h′, (x, y), H2, B2), [k′ := T (P, k, r, F )(k), h′ := T (P, h, E), x := σ(x), y := σ(y)]〉
= 〈T (P ),T (f, k′, h′, (x, y), H2, B2), σ � T (P, k′, r, F ) � T (P, h′, E)〉
= T (S′)

S = 〈P, f, L, raise, σ, r, F, E〉 → 〈P, f, H, B, σ, r, F, E〉 = S′ かつ f(x){. . . ; L(H) : B; . . .} ∈ P の場合 S は適格であ

るから，f(x){var y; . . . ; L(H) : B; . . .} ∈ P が一意に存在して，

T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y), L, raise), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
= 〈T (P ), f.L(k, h, x, y), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, E)〉
→ 〈T (P ),T (f, k′, h′, (x, y), H, B), [k′ := T (P, k, r, F )(k), h′ := T (P, h, E)(h), x := σ(x), y := σ(y)]〉
= 〈T (P ),T (f, k′, h′, (x, y), H, B), σ � T (P, k′, r, F ) � T (P, h′, E)〉
= T (S′)

S = 〈P, f,⊥, raise, σ, r, F, (g, L, σ′, r′, F ′, E)〉 → 〈P, g, H, B, σ′, r′, F ′, E〉 = S′ かつ g(x){. . . ; L(H) : B; . . .} ∈ P

の場合 S は適格であるから，f(x){var y; . . .} ∈ P ならびに g(x′){var y′; . . . ; L(H) : B; . . .} ∈ P が一意に存在して，

T (S)

= 〈T (P ),T (f, k, h, (x, y),⊥, raise), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, (g, L, σ′, r′, F ′, E))〉
= 〈T (P ), h(), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, (g, L, σ′, r′, F ′, E))〉
= 〈T (P ), h(), σ � T (P, k, r, F ) � [h := cls( , g.L(k, h′, x′, y′), σ′ � T (P, k, r′, F ′) � T (P, h′, E))]〉
→ 〈T (P ), g.L(k, h′, x′, y′), σ′ � T (P, k, r′, F ′) � T (P, h′, E)〉
→ 〈T (P ),T (g, k′, h′′, (x′, y′), H, B), [k′ := T (P, k, r′, F ′)(k), h′′ := T (P, h′, E)(h′), x′ := σ(x′), y′ := σ(y′)]〉
= 〈T (P ),T (g, k′, h′′, (x′, y′), H, B), σ � T (P, k′, r′, F ′) � T (P, h′′, E)〉
= T (S′)

S = 〈P, f,⊥, raise, σ, r, F, ()〉 → 〈P, abort〉 = S′ の場合 S は適格であるから，f(x){var y; . . .} ∈ P が一意に存在

して，

T (S)

= 〈T (P ), T (f, k, h, (x, y),⊥, raise), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, ())〉
= 〈T (P ), h(), σ � T (P, k, r, F ) � T (P, h, ()〉
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= 〈T (P ), h(), σ � T (P, k, r, F ) � [h := cls( , abort(), ∅)]〉
→ 〈T (P ), abort(), ∅〉
= T (S′)

�

住井英二郎

1975年生．1998年 3月東京大学

理学部情報科学科卒業．2000 年 3

月同大学院理学系研究科情報科学専

攻修士課程修了．2000 年 4 月より

2001年 3月まで同博士課程学生，日

本学術振興会特別研究員，およびペンシルバニア大学

コンピュータ情報科学科 Visiting Scholar．2001年 4

月より 2003年 3月まで東京大学大学院情報理工学系

研究科コンピュータ科学専攻助手．2003年 4月よりペ

ンシルバニア大学コンピュータ情報科学科 Research

Associate．情報セキュリティ，プロセス計算，部分評

価等の領域における，プログラミング言語および型シ

ステムの理論と応用について研究．ACM会員．

大根田裕一

1980年 7月生．2003年 3月東京

大学理学部情報科学科卒業．同年 4

月同大学院情報理工学系研究科コン

ピュータ科学専攻入学．プログラミ

ング言語，特にアスペクト指向言語

に関する研究に従事．

米澤 明憲（正会員）

1947 年 6 月に生まれ，MIT 計

算機科学科博士課程修了（Ph.D. in

Computer Science），MIT計算機科

学研究所および人工知能研究所にお

いて並列・分散計算モデルの研究に

従事し，「並列オブジェクト」概念のパイオニアの一人

として知られている．帰国後，東京工業大学を経て，

1988年に東京大学理学部情報科学科教授に着任した．

米国計算機学会終身フェロー（ACM Fellow）であり，

ACM TOPLAS副編集長，日本ソフトウェア科学会

理事長，ドイツ国立情報科学技術研究所（GMD）科

学顧問，政府情報科学技術委員会委員等を歴任．


