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CPUの条件実行機能に対応した型付きアセンブリ言語

飯 塚 大 輔†1 前 田 俊 行†1 米 澤 明 憲†1

型付きアセンブリ言語（TAL）は，高級言語コンパイラのターゲット言語となり
うる，型安全な低級言語である．TAL の型システムは，型付けされたプログラムが，
クロージャ，タプル，またはユーザによって定義された抽象データ型のような高級言
語の構造を破壊しないということを保証する．オリジナルの TAL は一般的な理論上
の RISC アーキテクチャに対して設計されており，具体的な実装は IA-32 アーキテ
クチャ以外は考えられていない．本論文は，組み込み機器で広く使われている ARM

アーキテクチャに対応する TAL について説明する．ARM の重要な特徴の 1 つは条
件実行機構である．条件実行とは，命令が実行されるかどうかが，実行時にそれぞれ
の命令に付随する条件フラグと CPU のステータスレジスタの条件ビットの値を比較
することによって決定される，という機構である．より詳細にいうと，本論文は，条
件実行をサポートするために，4 ビットの条件ビットの値を型に写像する写像型を用
いて，TALを拡張する．我々の型システムでは，1つのレジスタは，条件ビットの値
によって同時に異なった型を持つことができる．
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Typed Assembly Language (TAL) is a type-safe low-level language that serves
as a target language for compilers of high-level languages. TAL’s type system
ensures that well-typed programs do not violate high-level language abstrac-
tions, such as closures, tuples, and user-defined abstract data types. The orig-
inal TAL was designed for a generic, theoretical RISC architecture, and no
specific real-world architectures have been considered except for the IA-32 ar-
chitecture. We present a TAL for the ARM architecture that is widely used in
embedded computing environments. One key feature of ARM is Conditional
Execution facility. Conditional Execution is the mechanism whether an in-
struction is executed or not is determined dynamically by a comparison of the
conditional flag, which is specified in the instruction, and the value of the con-
dition bits in the status register of the CPU. More specifically, we present an
extension of TAL to support Conditional Execution with mapping types which

map a value of the condition bits to a type. In our type system, a single register
can have different types simultaneously, depending on the condition bits.

1. は じ め に

静的に強く型付けされたプログラミング言語2),7),13) は，プログラムが実行時にメモリエ

ラーを生じないことを型検査により実行前に保証することができる．このため，多くのアプ

リケーションが静的に強く型付けされた言語で記述されるようになった．

しかし，従来の静的型付け言語のコンパイル手法では，高級言語のレベルで型検査を行っ

た後，アセンブリ言語や機械語などの低級言語へ変換するため，この変換に誤りがあった場

合には，変換後のプログラムは実行時にメモリエラーを生じるかもしれない．また，変換後

のプログラムに対しては型検査を行えないため，プログラムの実際の利用者は，元のソース

プログラムがなければ，その安全性を検証するのは難しい．

型を保存するコンパイル手法（type-preserving compilation）3),20),25) は，高級言語の型

情報を低級言語のレベルまで保存することで，この問題を解決しようとする試みである．具

体的には，コンパイルに用いる種々の中間言語を型付き言語とし，高級言語での型情報を中

間言語での型情報に変換する．

型付きアセンブリ言語（TAL: Typed Assembly Language）20) は，型を保存するコンパ

イル手法において，機械語のレベルまで型情報を保存するために提案されたアセンブリ言語

である．この TALは，アセンブリ・機械語のレベルで，メモリ安全性（プログラムが不正

なメモリアクセスを行わないこと）と制御フロー安全性（プログラムが不正なコード実行を

行わないこと）を保証することができる．実際，Morrisettらは，IA-32アーキテクチャ9)

向けの TALである TALx86を設計・実装し，また，Popcornという言語（C言語に似た

言語）から，TALx86へのコンパイラを実装した18)．

しかしながら，現存する TALの実装は，もっぱら IA-32アーキテクチャを対象としてお

り12),18)，他の CPUアーキテクチャに関してはほとんど扱われていない．

そこで本論文は，ARMアーキテクチャ23)CPUに対応するための TALの拡張手法を示

す．ARMアーキテクチャは組み込み計算機環境で広く使われており，このアーキテクチャ
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上での TAL を設計することは実用上意味がある．また ARM アーキテクチャは，従来の

TALの理論では考えられていなかった機構である条件実行機能8) を備えており，これに対

応する理論拡張を行う必要がある．条件実行機能とは，機械語命令に実行条件が付与されて

いて，CPUの実行状態に応じて，命令を実行するか否かを決定する機構である．

本論文では，条件実行機能をサポートするために，実行条件に関する CPUの実行状態を

型に写像する写像型を導入する．この写像型により，従来の TALと異なり，たとえば 1つ

のレジスタが型検査時に複数の型を持つことができるようになる．これにより，条件実行機

能を用いているアセンブリプログラムにおいても，実行時の条件により異なる制御フローが

発生する可能性があるにもかかわらず，型検査をすることが可能となる．

以降の本論文の構成は次のとおりである．まず従来の TALの手法について 2 章で説明す

る．次に条件実行機能について 3 章で説明し，条件実行機能の下での従来の TALの手法の

問題点を 4 章で述べる．次いで 5 章で我々の手法を説明し，6 章で具体的な型システムを

説明する．また，7 章では我々の型システムの表現力について議論する．その後，8 章で関

連研究について述べ，9 章で結論を述べる．

2. 従来の型付きアセンブリ言語

型付きアセンブリ言語（TAL）は，Morrisettらによって提案された，メモリ安全性と制

御フロー安全性を型検査により保証することができる，静的に強く型付けされたアセンブリ

言語である20)．

TALにおける型検査の概略を，以下のコード例を用いて説明する．

1: inc:

2: add r1, r0, #1

3: jmp r1

上記のコードにおいて，ラベル inc から始まる命令列は，まず，レジスタ r0 の中身の

値と即値 1 の和をレジスタ r1 に保存し（2行目），次に，レジスタ r1 の中身の値が表す

アドレスへとジャンプする（3行目）．ところが，このジャンプは実行時に不正なコード実

行を生じてしまうかもしれない．なぜなら，レジスタ r1 の中身は 2行目で行われた整数演

算の結果であり，つねに正当な命令列を指すとは限らないからである．

上記のコードを TALを用いて記述すると，以下のコードのようになる．

1: inc: {r0:int, r1:{r0:int}}

2: add r1, r0, #1

3: jmp r1

まず 1行目の {r0:int, r1:{r0:int}} は，ラベル型と呼ばれ，ラベル inc に実行が到

達するときに満たされていなければならない条件を型として表している．具体的には，ラベ

ル inc から始まる命令列を実行するためには，r0 は整数型，r1 はラベル型を保持してい

なければならないことを表している．なお，これらの型情報は，TALのコードを直接記述

する場合には，プログラマが注釈として記述する必要があるが，高級言語からの型を保存し

たコンパイルにおいては，高級言語の型情報からほぼ自動的に生成できることが示されてい

る12),18),20)．

TALの型検査は，基本ブロック単位で，次のように行われる．まず，基本ブロックのラベル

に付与されたラベル型をもとに，型検査器の状態を初期化する．上記のコード例では，ラベル

inc から始まるコード列を型付けするために，型検査器の状態を，{r0:int, r1:{r0:int}}
のように初期化する．次に，2行目の add 命令の型付けを行う．具体的には，まずレジスタ

r0 が整数型を持つことを検査する．次いでレジスタ r1 の型を整数型に更新して，次の命令

の型付けに移る．したがって，2行目の命令の型付けは成功し，型検査器の状態は {r0:int,
r1:int} のようになる．最後に，3行目の jmp 命令の型付けを行う．具体的には，レジス

タ r1 がラベル型を持ち，そのラベル型が示す条件を型検査器の状態が満たしていることを

検査する．ところが，型検査器の状態によると，レジスタ r1 は整数型を持つので，3行目

の命令の検査はパスせず，したがって型エラーとなる．

3. 条件実行機能

条件実行機能8) とは，命令を実行するか否かを，CPUの実行状態によって決定する命令

実行機構である．条件実行機能の下での命令実行の流れは以下のとおりである．CPUは実

行する命令をメモリから読み出すと，まず命令に含まれている条件コードを確認する．も

し，この条件コードが現在の CPUの実行状態に合致するならば，CPUは実際にその命令

を実行する．一方，もし合致していなければ，CPUはその命令を無視し，次の命令を実行

しようとする．

条件実行機能を実現している CPUアーキテクチャの 1 つが ARM アーキテクチャであ

る23)．ARMアーキテクチャにおいては，条件実行機能に用いられる CPUの実行状態は，

カレントプログラムステータスレジスタ（CPSR）と呼ばれるレジスタの上位 4ビットで表

される．これらのビットは条件フラグと呼ばれ，それぞれ N，Z，C，V（ネガティブ，ゼ

ロ，キャリー，オーバフロー）と名付けられている．これらの条件フラグは，比較命令など
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表 1 条件コードの定義
Table 1 Definition of condition code.

条件コード 条件類 意味 条件フラグの状態
0000 eq = Z セット
0001 ne �= Z クリア
0010 cs/hs キャリーセット / 符号なし � C セット
0011 cc/lo キャリークリア / 符号なし < C クリア
0100 mi マイナス / 負 N セット
0101 pl プラス / 正またはゼロ N クリア
0110 vs オーバフロー V セット
0111 vc オーバフローなし V クリア
1000 hi 符号なし > C セットおよび Z クリア
1001 ls 符号なし � C クリアまたは Z セット
1010 ge 符号付き � N セットおよび V セット，または

N クリアおよび V クリア（N == V）
1011 lt 符号付き < N セットおよび V クリア，または

N クリアおよび V セット（N != V）
1100 gt 符号付き > Z クリアで，N セットおよび V セットか，

N クリアおよび V クリアのいずれか（Z == 0, N == V）
1101 le 符号付き � Z セット，または N セットおよび V クリア，または

N クリアおよび V セット（Z == 1 または N != V）
1110 al 常時（無条件） -

1111 - 特別扱い -

のデータ処理命令の操作の結果に基づいて更新される．

一方，ARMアーキテクチャにおける機械語命令（32ビット）の 31ビット目から 28ビッ

ト目には，表 1 によって示される条件コードが含まれている．上述の条件フラグが，条件

コードで指定された条件を満たしている場合のみ，その命令は実行される．条件フラグが条

件を満たしていない場合は，その命令は NOP命令（何も実行しない命令）として解釈され

る．なお，表 1 における条件類とは，ARMアセンブリの命令ニーモニックの末尾に追加し

て条件コードを表すための，ニーモニック拡張部分である．なお，条件類が指定されていな

い場合は，条件類 al（無条件実行）が指定されたものと見なされる．

以下，ARMアーキテクチャの条件実行機能の挙動を例を通して説明する．図 1 は，条件

実行機能を用いたARMアセンブリプログラムの例である．この図 1 のプログラムの実行の

流れは次のとおりである．まず，レジスタ r1 とレジスタ r2 の値が比較され，その比較結

果により，CPUの条件フラグの値が更新される（2行目）．3行目以降の命令の実行は，こ

の更新された条件フラグの値によって変化する．たとえば，3行目と 5行目の命令は，表 1

1: label:

2: cmp r1, r2

3: movgt r0, #1

4: moveq r0, label

5: addgt r0, r0, r0

6: beq r0

7: ...
図 1 条件実行機能を用いた ARM アセンブリプログラムの例

Fig. 1 An example ARM assembly program with conditional execution.

で示されるとおり，Z（ゼロ）がクリアされていて，かつ N（ネガティブ）の値と V（オー

バフロー）の値が同じであるときのみ実行される．一方，4行目と 6行目の命令は，条件フ

ラグ Z（ゼロ）がセットされているときのみ実行される．このように，条件実行機能を用い

たプログラムでは，条件フラグに依存して実行の流れが決まるため，1つの基本ブロックの

情報処理学会論文誌 プログラミング Vol. 1 No. 2 9–27 (Sep. 2008) c© 2008 Information Processing Society of Japan
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ように見えても，実際には複数の制御フローが存在することがある．

4. 条件実行機能の下での従来の TALの問題点

従来の TALの手法を，条件実行機能の存在する CPUアーキテクチャへ応用するには 1

つ問題がある．それは，従来の TALの型付けは基本ブロック単位で行われるのに対し，条

件実行機能を用いたプログラムでは，1つの基本ブロック内に複数の制御フローが存在しう

る点である．

図 2 は，従来の TALの手法を図 1 のコードに適用した例である．このコードは，実行

時にはエラーを生じないにもかかわらず，従来の TALの型検査では型エラーと判定されて

しまう．

具体的には，従来の TAL の型検査は次のように行われる．まず 1 行目より，型検査器

の状態が {r1:int, r2:int} と初期化される．次に 2行目の比較命令の型検査を行う．具

体的には，レジスタ r1 とレジスタ r2 の型がともに整数型であることを検査する．次い

で 3行目の mov 命令では，即値 1 がレジスタ r0 に保存されているため，型検査器の状態

を {r0:int, r1:int, r2:int} のように更新する．同様に 4行目では，ラベル（コードア

ドレス）label がレジスタ r0 に保存されているため，型検査器の状態は {r0:{r1:int,
r2:int}, r1:int, r2:int} のように更新される．ここで，5行目の加算命令の型検査を

行うが，この検査はパスしない．なぜなら，この加算命令の型検査では，レジスタ r0 が整

数型を持つことが検査されるが，4行目までの型検査により，型検査器はレジスタ r0 の型

は整数型と判断しているためである．

図 2 の例では，実行時にはエラーを生じないプログラムが型エラーと判定されたが，逆

のケース（実行時にはエラーを生じるが，型エラーと判定されないケース）も存在する．

1: label: {r1:int, r2:int}

2: cmp r1, r2

3: movgt r0, #1

4: moveq r0, label

5: addgt r0, r0, r0

6: beq r0

7: ...
図 2 TAL で条件実行機能を扱おうとする例

Fig. 2 An example program using conditional execution with TAL.

このように，条件実行機能の下で従来の TALの型検査が保守的になったり，逆に健全性

を失ったりする理由は，1つの基本ブロック内であっても，条件実行機能によって複数の制

御フローが隠されているかもしれないことを考慮していないためである．

条件実行機能による複数の隠れた制御フローの存在をなくす最も単純な方法は，条件類の

付いた命令を，従来の条件分岐命令を用いて変換する方法である．図 3 は図 2 の例におけ

る条件類のついた各命令を，条件分岐命令を用いて変換した例である．この例では，まず元

の例の movgt 命令を条件分岐命令 bleを用いて変換し，続く命令列に対しては新たにラベ

ル L1 を導入し，別の基本ブロックにしている．moveq以下の命令の変換も同様である．

しかし，図 3 のように変換したとしても，従来の TALの型検査ではうまくいかない．変

換後に新しく導入されたラベル L2 の型を考えると，12行目の add 命令で r0 を用いてい

るので，ラベル L2 の型中では r0 は整数型でなければならない（10行目）．一方 8行目で

は，ラベル label がレジスタ r0 に保存されているため，従来の TALの型検査では，型検

1: label: {r1:int,r2:int}

2: cmp r1, r2

3: ble L1

4: mov r0, #1

5: b L1

6: L1: {}

7: bne L2

8: mov r0, label

9: b L2

10: L2: {r0:int}

11: ble L3

12: add r0, r0, r0

13: b L3

14: L3: {r0:{r1:int,r2:int}}

15: beq r0

16: ...
図 3 条件分岐命令を用いて条件類の付いた命令を変換した例

Fig. 3 An example of converting instructions annotated with conditional kinds to branch

instructions.
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1: label: {r1:int,r2:int}

2: cmp r1, r2

3: bgt Lgt

4: beq Leq

5: b Lf

6: Lgt: {}

7: mov r0, #1

8: add r0, r0, r0

9: b Lf

10: Leq: {}

11: mov r0, label

12: b r0

13: Lf:

14: ...
図 4 基本ブロック内の同じ条件類が付与されている命令をまとめる例

Fig. 4 An example of grouping instructions by conditional kinds.

査器の状態は {r0:{r1:int, r2:int}} のようになる．したがって，9行目の分岐命令は，

従来の TALの型検査をパスしない．なぜならこの分岐命令では，L2 のラベルの型が示す

とおり，レジスタ r0 は整数型を持たなければならないからである．

また別の変換方法として，それぞれの命令単位で条件分岐命令を用いて変換するのではな

く，基本ブロック内の同じ条件類が付与されている命令をまとめる方法が考えられる．図 4

は，図 2 中の命令を，条件類 gt と eq についてそれぞれ基本ブロックにまとめたもので

ある．

この方法は，図 2 の例ではうまくいくように見えるが，実際には問題が解決されるわけ

ではない．たとえば，図 5 は，図 2 中の各命令をそれぞれ基本ブロックに分けたものであ

るが，これを上述の方法で変換しようとしても，そもそもまとめられる命令が各基本ブロッ

ク中になく，図 3 と同様の問題が基本ブロックのレベルで生じてしまい，うまくいかない．

結局，従来の TALの型システムの範囲内でこの問題を解決するためには，基本ブロックを

またがる解析を行う必要があり，容易ではない．

1: label: {r1:int,r2:int}

2: cmp r1, r2

3: b L1

4: L1:

5: movgt r0, #1

6: b L2

7: L2:

8: moveq r0, label

9: b L3

10: L3:

11: addgt r0, r0, r0

12: beq r0

13: ...
図 5 同じ条件類が付与されている命令をまとめる方法がうまくいかない例

Fig. 5 An example program whose instructions cannot be grouped by conditional kinds.

5. 条件実行機能へ対応するための TALの拡張手法

5.1 写像型の導入

前章で述べた，条件実行機能により生じる隠された制御フローの問題を解決するため，我々

は，条件実行機能にかかわる CPUの実行状態に対応して異なる型を扱うことができるよう

に TALの型システムを拡張する．具体的にはレジスタの型を，条件フラグに応じて型が決

定されるような写像型として扱う．写像型 ξ の定義は次のとおりである．

ξ ≡ {0000 �→ τ0000, 0001 �→ τ0001, · · · , 1111 �→ τ1111}
ここで，0000, . . . , 1111は条件フラグ（N，Z，C，V）の状態を表しており，τ0000, . . . , τ1111
は条件フラグのとりうる状態に対応する型を表している．各命令の型付けでは，型検査器は

条件コード（条件類）が示す状態に対応した型を扱う．たとえば，図 2 のプログラムに対

して写像型を用いた我々の型検査を適用すると次のようになる．まず，型検査器はラベル型

より状態を {r1: { **** �→ int }, r2: { **** �→ int } } のように初期化する（1

行目）．ただし，ここで * は 0 と 1 の両方を表すものとする．すなわち，上述のラベル型

は，条件フラグがどんな値であっても，レジスタ r1 とレジスタ r2が整数型を持つことを

表している．次に，2行目の比較命令の型検査を行うが，上述のとおりレジスタ r1 とレジ
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14 CPU の条件実行機能に対応した型付きアセンブリ言語

スタ r2 は必ず整数型を持つので，この型検査はパスする．次いで 3行目の mov 命令の型

検査を行う．ここで，この mov 命令は条件類（gt）が指定されているので，この条件類に

対応した部分だけレジスタ r0 の写像型を更新する．具体的には，表 1 より，型検査器の状

態は { r0 : { 00*0 �→ int, 10*1 �→ int }, . . . } のように更新される（ただし，こ
こではレジスタ r1 と r2 の型は，以降の型検査に影響しないため，省略した）．同様に，4

行目の mov 命令の型検査では，条件類 eq に対応する部分だけ扱われるため，型検査器の

状態は { r0 : { 00*0 �→ int, 10*1 �→ int, *1** �→ { . . . } }, . . . } のように更
新される．gt に関する条件フラグと eq に関する条件フラグは排他であり互いに干渉しな

いため，この時点でレジスタ r0 は 2つの型を同時に持つことになる．ここで，5行目の加

算命令の型検査を行うが，4 章で示した従来の TALの型付けとは異なり，我々の型検査は

パスする．なぜなら，この加算命令には条件類 gt が指定されているため，我々の型検査は

レジスタ r0 の写像型のうち，条件フラグの状態が 00*0，10*1 に対応する部分のみを扱う

からである．上述した型検査器の状態によると，レジスタ r0 中で条件類 gt に対応する部

分の型は，すべて整数型となっている．6行目の条件分岐命令の型検査も，条件類 eq に対

応する部分（*1**）のみ扱うため，同様にパスする．

5.2 比較命令の扱い

前節のように，写像型を導入することで，条件実行機能により 1つの基本ブロック中に隠

された複数の制御フローに応じた型検査を正確に行うことができる．ただし，比較命令に関

しては，条件実行機能にかかわる CPUの実行状態（条件フラグ）を変更するため，本節で

述べるような扱いが必要である．

たとえば図 6 のプログラムの型検査を考える．条件実行機能に対応した我々の型検査で

は，4行目の型検査の前では，型検査器の状態は { r0 : { 00*0 �→ int, 10*1 �→ int,

*1** �→ { . . . } }, . . .} のようになる．ここで，4行目の比較命令の型検査を行うが，こ

1: label: {r1:int,r2:int}

2: movgt r0, #1

3: moveq r0, label

4: cmp r1, r2

5: beq r0

6: ...
図 6 TAL で条件実行機能を扱おうとする別の例

Fig. 6 Another example program using conditional execution with TAL.

のとき，レジスタ r1 とレジスタ r2 の検査に加え，レジスタ r0 の型の更新も行う必要が

ある．なぜなら，この比較命令により CPUの条件フラグが変化する可能性があるからであ

る．仮にもしここで型を更新しなかったとすると，条件類 eq に対応するレジスタ r0 の型

はラベル型であるから，5行目の分岐命令は型検査にパスしてしまうが，実際には 4行目の

比較命令で条件フラグが変わっているかもしれないため，実行時には不正なコード実行が生

じる可能性がある．

具体的には，比較命令の型検査では，レジスタの写像型の単一化を行う．ここでいう単一

化とは，条件フラグのとりうるすべての状態について，同一の型を持つように変換すること

である．たとえば，写像型が任意の状態に対してすでに同一の型を持つならば，単一化後も

その写像型は変化しない．一方，もし異なる型を持つ状態が 1つでもあるならば，その写像

型のすべての状態に対して型 �を割り当てる．たとえば，図 6 の 4行目の比較命令の型検

査では，型検査器の状態が { r0 : �, . . .} のように単一化されるため，5行目の分岐命

令の型検査で型エラーとなる．なぜなら，この分岐命令はレジスタ r0 の値を読み込むが，

レジスタ r0 は任意の条件フラグにおいて型 �を持つからである．

6. 条件実行機能に対応した型付きアセンブリ言語

本章では，前章までに述べた手法に基づいて拡張した TALの文法，操作的意味論，型付

け規則について説明する．我々の TALは，文献 20)の TALをベースに拡張したものであ

る．また，条件実行機能をサポートしている ARM アーキテクチャへの対応を考え，命令

セットなどを ARMアーキテクチャのそれに近付けてある．

6.1 文 法

我々の TALの抽象機械の文法，型の文法は図 7 のとおりである．抽象機械の状態 P は，

ヒープ（H），レジスタファイル（R），命令列（I），条件フラグ（C）の 4つ組で表される．

ヒープはラベル（l）からヒープ値（h）への写像であり，ヒープ値はワード値（w）のタプ

ルまたは命令列である．ワード値は，整数やラベルなど，レジスタに直接保存できる値を表

す．レジスタファイルはレジスタ（r）からワード値への写像である．

レジスタは，通常のレジスタ r1～rn に加えて，関数呼び出し命令で用いられるリンクレ

ジスタ lr が存在する．実際の ARMアーキテクチャでは，関数呼び出し命令が実行される

と，関数からの返りアドレスがリンクレジスタに保存されるが，我々の TALでは，関数呼

び出し命令に明示的に返りアドレスを指定するようにしている．

レジスタファイル型 Γの定義より分かるように，レジスタは直接に型（τ）を持つのでは
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15 CPU の条件実行機能に対応した型付きアセンブリ言語

型 τ ::=α
∣∣ int ∣∣ ∀[Δ].Γ

∣∣ 〈τϕ1
1 , . . . , τϕn

n 〉
∣∣ ∃α.τ ∣∣ �

初期化フラグ ϕ ::=0
∣∣ 1

ヒープ型 Ψ ::={l1 : τ1, . . . , ln : τn}
型環境 Δ ::= ·

∣∣ α,Δ

レジスタファイル型 Γ ::={r1 : ξ1, . . . , rn : ξn, lr : ξlr}
レジスタ写像型 ξ ::={s1 �→ τ1, . . . }
レジスタ r ::=r1

∣∣ · · ·
∣∣ rn

∣∣ lr

ワード値 w ::= l
∣∣ i ∣∣ ?τ

∣∣ w[τ ]
∣∣ pack[τ, w] as τ ′

値 v ::=r
∣∣ w ∣∣ v[τ ] ∣∣ pack[τ, v] as τ ′

ヒープ値 h ::=〈w1, . . . , wn〉
∣∣ code[Δ]Γ.I

ヒープ H ::={l1 �→ h1, . . . , ln �→ hn}
レジスタファイル R ::={r1 �→ w1, . . . , rn �→ wn, lr �→ wlr}

条件状態 s ::=0000
∣∣ 0001

∣∣ 0010
∣∣ 0011

∣∣ 0100
∣∣ 0101

∣∣ 0110
∣∣ 0111

1000
∣∣ 1001

∣∣ 1010
∣∣ 1011

∣∣ 1100
∣∣ 1101

∣∣ 1110
∣∣ 1111

条件類 cond ::={s1, s2, s3, . . . }
命令 ι ::=aop(cond) rd, rs, v

∣∣ cmp r, v ∣∣ unpack(cond) [α, rd], v
∣∣

malloc(cond) r[�τ ]
∣∣ b(cond) v ∣∣ mov(cond) rd, v

∣∣
ld(cond) rd[rs, i]

∣∣ st(cond) rs[rd, i]

算術演算 aop ::=add
∣∣ sub ∣∣ mul

命令列 I ::= ι; I
∣∣ bl(cond) v, vnext

∣∣ b v
条件フラグ C ::=NZCV

N,Z,C,V ::=0
∣∣ 1

抽象機械状態 P ::=(H,R, I, C)

図 7 我々の TAL の文法
Fig. 7 Syntax of our TAL.

表 2 条件類とその略称
Table 2 Conditional kinds and their abbreviated names.

略称 条件類
eq { *1** }
ne { *0** }
cs { **1* }
cc { **0* }
mi { 1*** }
pl { 0*** }
vs { ***1 }
vc { ***0 }
hi { *01* }
ls { **0* ∨ *1** }
ge { 0**0 ∨ 1**1 }
lt { 0**1 ∨ 1**0 }
gt { 00*0 ∨ 10*1 }
le { *1** ∨ 0**1 ∨ 1**0 }
al { **** }

ただし，* は 0 または 1 のどちらでもよいことを表す．

なく，5 章で述べたように，写像型（ξ）を持つ．写像型は，条件状態（s）から型への写像

である．条件状態は，条件実行機能にかかわる実行状態を表し，ここでは 0000～1111の 16

種類存在する．

命令列は，文字どおり命令（ι）の列である．ただし，命令列の末尾は必ず，関数呼び出

し命令（bl）か，無条件分岐命令（b）である．プログラムの実行は，6.2 節で述べる命令

の操作的意味論に従って，抽象機械の状態 P を変換していくことに対応する．また，条件

実行機能を表現するために，比較命令（cmp）と無条件分岐命令（b）以外の命令には，条

件類（cond）が指定できる．条件類は，条件状態の集合として定義され，抽象機械状態中

の条件フラグが，命令に指定された条件類に含まれているときのみその命令は実行される．

なお，実際の ARMアセンブリプログラムで用いられる表記と我々の TALの条件類の対応

は表 2 のとおりである．

なお，実際の ARMアーキテクチャでは，複数データ処理を一括して行う命令や，プログ

ラムカウンタをオペランドに使用した命令が存在するが，そのような命令は，我々の TAL

の命令を組み合わせることによって表現することが可能である．各々の命令の動作について

は，6.2 節で述べる．

情報処理学会論文誌 プログラミング Vol. 1 No. 2 9–27 (Sep. 2008) c© 2008 Information Processing Society of Japan



16 CPU の条件実行機能に対応した型付きアセンブリ言語

6.2 操作的意味論

我々の TALの操作的意味論は，表 3 のとおりである．基本的に各命令は，命令に指定さ

れた条件類に条件フラグ C が含まれているときに実行され，それ以外のときには状態に影

響を与えず，単に次の命令の実行へ移るのみである．ただし，比較命令 cmp と，命令列末

尾の無条件分岐命令 b には，つねに実行されることを表す条件類 al が指定されているも

のと見なす．以下，各命令の操作的意味論について説明する．

比較命令 cmp は，指定された 2つのオペランド（rと v）の値を比較し，その比較結果を

表 3 我々の TAL の操作的意味論
Table 3 Operational semantics of our TAL.

(H,R, I, C) �→ P where

if I = then P =

cmp r, v; I′ (H,R, I′, C′) where C′ = setC(R(r), R̂(v))

b v (H,R, I′[ψ/Δ], C)

where R̂(v) = l[ψ] and H(l) = code[Δ]Γ.I′

else if C ∈ cond and I = then P =

aop(cond) rd, rs, v; I
′ (H,R [rd �→ R(rs) aop R̂(v)], I′, C)

unpack (cond) [α, rd], v; I′ (H,R [rd �→ w], I′[τ/α], C)

where R̂(v) = pack[τ, w] as τ ′

malloc (cond) rd, [τ1, . . . , τn]; I′ (H [l �→ 〈?τ1, . . . , ?τn〉], R [rd �→ l], I′, C)

where l /∈ H

mov (cond) rd, v; I
′ (H,R [rd �→ R̂(v)], H, I′, C)

ld (cond) rd, [rs, i]; I
′ (H,R [rd �→ wi ], I

′, C)

where R(rs) = l and H(l) = 〈w0, . . . , wn−1〉 and 0 ≤ i < n

st (cond) rs, [rd, i]; I
′ (H [l �→ 〈w0, . . . , wi−1, R(rs), wi+1, . . . , wn−1〉], R, I′, C)

where R(rd) = l and H(l) = 〈w0, . . . , wn−1〉 and 0 ≤ i < n

b (cond) v; I′ (H,R, I[ψ/Δ], C)

where R̂(v) = l[ψ] and H(l) = code[Δ]Γ.I′

bl (cond) v, vnext (H,R [lr �→ R̂(vnext)], I
′[ψ/Δ], C)

where R̂(v) = l[ψ] and H(l) = code[Δ]Γ.I′,
else if C /∈ cond and I = then P =

bl (cond) v, vnext (H,R, I′[ψ/Δ], C)

where R̂(vnext) = lnext[ψ] and H(lnext) = code[Δ]Γ′.I′

otherwise then P =

ι; I′ (H,R, I′, C)

where R̂(v) =

⎧⎪⎪⎪⎨
⎪⎪⎪⎩

R(r) when v = r

w when v = w

R̂(v′)[τ ] when v = v′[τ ]
pack[τ, R̂(v′)] as τ ′ when v = pack[τ, v′] as τ ′

[τ1, . . . , τn/α1, . . . , αn] = [τ1/α1] . . . [τn/αn]

条件フラグ C に反映させる命令である．条件フラグを更新する関数 setC(w1, w2)は，NZCV

それぞれのフラグに対する更新をまとめたものである．具体的には，w1 と w2 の比較結果

が，負であれば N がセットされ，ゼロであれば Z がセットされ，キャリーが生じれば C が

セットされ，オーバフローが生じれば V がセットされる．

算術命令（add，sub，mul）は，第 2オペランド（rs）と第 3オペランド（v）を演算し

た結果を第 1オペランド（rd）に保存する．なお，実際の ARMアーキテクチャには，演

算と同時に条件フラグを更新するような算術命令も存在するが，本質的には比較命令との組

合せで実現できるため，本論文では省略した．mov 命令は，第 2オペランド（v）の値を第

1オペランド（rd）に保存するのみである．

ヒープアクセス命令 ld，st は，第 2オペランドで指定されたアドレス（ラベル）に存在

するタプルの，第 3オペランド i（即値）で指定されたオフセットの要素に対するメモリ読

み込み，メモリ書き込みを行う．指定されたラベルにタプルが存在しない場合や，命令列が

存在する場合には，状態遷移はスタックする．これは不正なメモリアクセスを意味する．

malloc 命令はヒープに新たなタプルを確保する命令である．確保されたタプルを指すラ

ベルは，既存のヒープ中のどのラベルとも異なるラベルが割り当てられる．また，割り当て

られたタプルの各要素は，未初期化の値を表す値 ?τ で初期化される．なお，この malloc

命令は ARMアーキテクチャには存在しないため，我々の TALを実際に実装する際には，

メモリ確保のための関数呼び出しなどに置き換える必要がある．また，確保したタプルを

解放する命令はないため，ガーベジコレクションなどのメモリ管理機構を利用する必要が

ある．

unpack 命令は，依存型17) として packされている値を，unpackして利用できるように

する命令である．この命令は，高級言語での関数クロージャを TALに変換する際に必要と

なる20)．この unpack 命令も実際の ARMアーキテクチャには存在しないが，型に関する

操作しか行わないため，malloc 命令とは異なり，単に無視する（削除する）だけでよい．

分岐命令 b は，オペランド v で指定されたラベルが指す命令列へジャンプする．指定さ

れたラベルに命令列が存在しない場合や，タプルが存在する場合には，状態遷移はスタック

する．これは不正なコード実行を意味する．

bl 命令は，関数呼び出し命令である．リンクレジスタ lr に第 2オペランドで指定され

たラベル（vnext）を保存し，第 1オペランド（v）で指定されたラベルにジャンプする．実

際の ARMアーキテクチャでは，我々の TALとは異なり第 2オペランドは存在せず，リン

クレジスタには，次の命令のアドレスが保存される．我々の TALは，命令列の間の位置関
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表 4 型付け規則の種類
Table 4 Judgments.

型付け規則 意味
Δ 
 τ 型 τ は well-formed である

 Ψ ヒープ型 Ψ は well-formed である
Δ 
 Γ レジスタファイル型 Γ は well-formed である
Δ 
 τ1 = τ2 型 τ1 と τ2 は等しい
Δ 
 Γ1 = Γ2 レジスタファイル型 Γ1 と Γ2 は等しい
Δ 
 τ1 ≤ τ2 τ1 は τ2 のサブタイプである
Δ 
 ξ 写像型 ξ は well-formed である
Δ 
 ξ1 ≤ ξ2 写像型 ξ1 は ξ2 のサブタイプである
Δ 
 Γ1 ≤ Γ2 レジスタファイル型 Γ1 は Γ2 のサブタイプである

 H : Ψ ヒープ H はヒープ型 Ψ を持つ
Ψ 
 R : Γ@C レジスタファイル R は条件フラグ C の下でレジスタファイル型 Γ を持つ
Ψ 
 h : τ hval ヒープ値 h は型 τ を持つ
Ψ; Δ 
 w : τ wval ワード値 w は型 τ を持つ
Ψ; Δ 
 w : τϕ fwval ワード値 w は初期化フラグ付きの型 τϕ を持つ

（i.e., w は型 τ を持つ．もしくは w は ?τ であり初期化フラグ ϕ は 0 である）
Ψ; Δ; Γ 
 v : τ@cond 値 v は条件類 cond を満たす状態において型 τ を持つ
Ψ; Δ; Γ 
 ι ⇒ Δ′; Γ′ 命令 ι の事前条件は Ψ; Δ; Γ であり，事後条件は Ψ; Δ′; Γ′ である
Ψ; Δ; Γ 
 I 命令列 I は well-formed である

 P プログラム P は well-formed である

係（どの命令列がどの命令列とつながっているかなど）を扱っておらず，「次の命令のアド

レス（ラベル）」を直接知ることはできないため，明示的に第 2オペランドを指定する必要

がある．命令列間の位置関係を扱うように TALを拡張することは容易であるが，条件実行

機能の観点からは本質的ではないため，本論文では扱わない．

6.3 型付け規則

表 4 は我々の TALの型付け規則の種類の一覧である．これらの型付け規則は次の定理を

満たす．

定理 1 
 P ならば，P �→ P ′ なる P ′ が存在し，
 P ′ を満たす．

つまり，我々の型付け規則において，P が well-formedであると判定されれば，P はスタッ

クしない，すなわち，不正なメモリアクセスや不正なコード実行を生じない．

6.3.1 抽象機械の状態の型付け

図 8 は抽象機械の状態の型付け規則である．状態（H，R，I，C）が well-formedであ

るとは，ヒープ H がヒープ型 Ψを持ち，このヒープ型の下で，レジスタファイル Rがレ

ジスタファイル型 Γを持ち，これらのヒープ型とレジスタファイル型の下で，命令列 I が


 P 
 H : Ψ Ψ 
 R : Γ@C


 H : Ψ Ψ 
 R : Γ@C Ψ; ·; Γ 
 I

 (H,R, I, C)

(program)


 Ψ Ψ 
 hi : τi hval Ψ = {l1 : τ1, . . . , ln : τn}

 {l1 �→ h1, . . . , ln �→ hn} : Ψ

(heap)

Ψ; · 
 lr : ξlr(C) Ψ; · 
 wi : τi wval τi = ξi(C) (1 ≤ i ≤ n ≤ m)

Ψ 
 {r1 �→ w1, . . . , rm �→ wm, lr �→ wlr} : {r1 : ξ1, . . . , rn �→ ξn, lr �→ ξlr}@C
(register file)

図 8 抽象機械状態の型付け規則
Fig. 8 Typing rules for abstract machine states.

well-formedであると定義される．

条件実行機能に対応するために，レジスタファイル Rの型付けでは，条件フラグ C を考

慮する必要がある．具体的には，レジスタファイル型 Γ中に含まれているすべてのレジス

タ（ri）について，レジスタファイル中の対応するレジスタが保存している値（R(ri)）が，

レジスタファイル型で示された写像型中の条件フラグ C に対応する型（Γ(ri)(C)）を持つ

ことを検査する．

6.3.2 命令列の型付け

図 9 と図 10 は命令列の型付け規則である．

分岐命令 b の型付けは，オペランド v が条件類 condの下でラベル型 ∀[].Γ2 を持ち，現

在のレジスタファイル型 Γ1 が Γ2 のサブタイプであることを検査する（分岐命令の型付け

規則は，命令列の末尾の場合と命令列の途中の場合の 2通りあるが，基本的に検査すること

は同一である）．

条件類 condの下での値 v の型付け規則は，図 11 と図 12 で定義される．この値の型付

け規則で条件類が考慮されるのはレジスタの型付けの部分である．具体的には，レジスタ r

が条件類 condの下で型 τ を持つということは，レジスタファイル型中の condに含まれる

すべての条件状態において型 τ を持つことと定義される．この判定には，図 13 で定義さ
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18 CPU の条件実行機能に対応した型付きアセンブリ言語

Ψ; Δ;Γ 
 I

Δ 
 Γ1 ≤ Γ2 Ψ; Δ;Γ1 
 v : ∀[].Γ2@al

Ψ; Δ;Γ1 
 b v
(last branch)

Δ 
 Γ1{lr : ξlr} ≤ Γ2 ξlr = update(Γ(lr), al,∀[].Γ3) Δ 
 Γ1 ≤ Γ3

Ψ; Δ;Γ1 
 v : ∀[].Γ2@cond Ψ; Δ;Γ1 
 vnext : ∀[].Γ3@al

Ψ; Δ;Γ1 
 bl(cond) v, vnext

(branch link)

Ψ; Δ; Γ 
 ι⇒ Δ′; Γ′ Ψ; Δ′; Γ′ 
 I
Ψ; Δ;Γ 
 ι; I

(instruction)

図 9 命令列の型付け規則
Fig. 9 Typing rules for instruction sequences.

れる関数 get(ξ, cond)を用いている．この関数は，条件類 condに含まれる写像型 ξ 中のす

べての条件状態に対応する型に対して，型の単一化操作を行い得られた型 τunify を返すも

のである．この関数は型の読み出しのみを行い，写像型の更新は行わない．なお，レジスタ

ファイル型のサブタイプ関係は，図 14 で定義される．

関数呼び出し命令 bl の型付けでは，第 1オペランド（v）は，条件類 condの下で，ラベ

ル型でなければならない．また，第 2オペランド（vnext）は，任意の条件状態の下で，ラ

ベル型を持たなければならない．ここで，第 1オペランドの型 ∀[].Γ2 は呼び出し先のラベ

ルの型を，第 2オペランドの型 ∀[].Γ3 は戻り先のラベルの型を表す．もし条件類 condが満

たされないならばこの命令は第 2 オペランドの指す戻り先への分岐命令と等しいので，事

前条件のレジスタファイル型 Γ1 は，第 2オペランドのラベル型が示すレジスタファイル型

Γ3 のサブタイプとなっていなければならない．また，条件類 condが満たされている場合

には，リンクレジスタ lr へ戻り先のラベルを保存してから第 1オペランドの指す呼び出し

先へジャンプするので，事前条件のレジスタファイル型 Γ1 中のリンクレジスタ lr の型を

第 2オペランドのラベル型で更新したものは，第 1オペランドのラベル型が示すレジスタ

ファイル型 Γ2 のサブタイプになっていなければならない．このレジスタファイル型 Γ1 の

Ψ;Δ; Γ 
 ι⇒ Δ′; Γ′

Ψ; Δ;Γ 
 r : int@al Ψ; Δ;Γ 
 v : int@al

ξi = unify(Γ(ri), al) (1 ≤ i ≤ n) ξlr = unify(Γ(rlr), al)

Ψ;Δ; Γ 
 cmp r, v ⇒ Δ; Γ{r1 : ξ1, . . . , rn : ξn, rlr : ξlr}
(compare)

Ψ; Δ; Γ 
 rs : int@cond Ψ; Δ;Γ 
 v : int@cond ξrd = update(Γ(rd), cond, int)

Ψ; Δ; Γ 
 aop(cond) rd, rs, v ⇒ Δ;Γ{rd : ξrd}
(arithmetic)

Ψ; Δ; Γ 
 v : τ@cond ξrd = update(Γ(rd), cond, τ)

Ψ;Δ; Γ 
 mov(cond) rd, v ⇒ Δ;Γ{rd : ξrd}
(move operation)

Ψ; Δ; Γ 
 rs : 〈τϕ0
0 , . . . , τ1

i , . . . , τ
ϕn−1
n−1 〉@cond

ξrd = update(Γ(rd), cond, τi) (0 ≤ i < n)

Ψ; Δ; Γ 
 ld(cond) rd, [rs, i] ⇒ Δ;Γ{rd : ξrd}
(load operation)

Ψ; Δ; Γ 
 rd : 〈τϕ0
0 , . . . , τ

ϕn−1
n−1 〉@cond Ψ; Δ;Γ 
 rs : τi@cond

ξrd = update(Γ(rd), cond, 〈τϕ0
0 , . . . , τ1

i , . . . , τ
ϕn−1
n−1 〉) (0 ≤ i < n)

Ψ; Δ; Γ 
 st(cond) rs, [rd, i] ⇒ Δ;Γ{rd : ξrd}
(store operation)

Δ 
 Γ1 ≤ Γ2 Ψ; Δ;Γ1 
 v : ∀[].Γ2@cond

Ψ; Δ;Γ1 
 b(cond) v ⇒ Δ;Γ1

(branch)

Ψ; Δ; Γ 
 v : ∃α.τ@cond (α /∈ Δ) ξrd = update(Γ(rd), cond, τ)

Ψ;Δ; Γ 
 unpack(cond) [α, rd], v ⇒ α,Δ;Γ{rd : ξrd}
(unpack)

Δ 
 τi ξrd = update(Γ(rd), cond, 〈τ0
1 , . . . , τ

0
n〉)

Ψ; Δ; Γ 
 malloc(cond) rd, [τ1, . . . , τn] ⇒ Δ;Γ{rd : ξrd}
(malloc)

図 10 命令の型付け規則
Fig. 10 Typing rules for instructions.
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19 CPU の条件実行機能に対応した型付きアセンブリ言語

Ψ; Δ;Γ 
 v : τ@cond

get(Γ(r), cond) = τ

Ψ; Δ;Γ 
 r : τ@cond

Ψ; Δ 
 w : τ wval

Ψ; Δ 
 w : τ@cond

Δ 
 τ Ψ; Δ;Γ 
 v : ∀[α,Δ′].Γ′@cond

Ψ; Δ;Γ 
 v[τ ] : ∀[Δ′].Γ′[τ/α]@cond

Δ 
 τ Ψ;Δ; Γ 
 v : τ ′[τ/α]@cond

Ψ;Δ; Γ 
 pack[τ, v]as∃α.τ ′ : ∃α.τ ′@cond

Ψ; Δ;Γ 
 v : �@cond

Δ 
 τ1 = τ2 Ψ;Δ; Γ 
 v : τ2@cond

Ψ; Δ;Γ 
 v : τ1@cond

図 11 値の型付け規則
Fig. 11 Typing rules for values.

更新には，図 13 で定義される関数 update(ξ, cond, τ)を用いている．この関数は，写像型

ξ の条件類 condに含まれる条件状態に対応する型を τ に更新し，更新した新たな写像型を

返すものである．

比較命令 cmp の型付けでは，まず，第 1オペランド（r）と第 2オペランド（v）の型が双

方とも整数型を持つことを検査する．そのうえで，レジスタファイル型中のすべてのレジスタ

の写像型に対して，すべての条件状態の型を単一化する．この単一化には，図 13 で定義され

る関数 unify(ξ, cond)を用いる．この関数は，関数 get(ξ, cond)と関数 update(ξ, cond, τ)

を用いて定義されており，写像型 ξについて，条件類 condに含まれる条件状態に対応する型

を単一化し，その単一化した型で ξを更新し，更新した新たな写像型を返す．この比較命令

Ψ 
 h : τ hval Ψ; Δ 
 w : τ wval

Ψ;Δ 
 w : τϕ fwval

Ψ; · 
 wi : τϕi
i fwval

Ψ 
 〈w1, . . . , wn〉 : 〈τϕ1
1 , . . . , τϕn

n 〉 hval

Δ 
 Γ Ψ; Δ; Γ 
 I
Ψ 
 code[Δ]Γ.I : ∀[Δ].Γ hval

· 
 τ1 = τ2 Ψ 
 h : τ2 hval

Ψ 
 h : τ1 hval

Δ 
 τ1 ≤ τ2 Ψ(l) = τ1

Ψ; Δ 
 l : τ2 wval

Ψ; Δ 
 i : int wval

Δ 
 τ Ψ; Δ 
 w : ∀[α,Δ′].Γ wval

Ψ; Δ 
 w[τ ] : ∀[Δ′].Γ[τ/α] wval

Δ 
 τ Ψ; Δ 
 w : τ ′[τ/α] wval

Ψ; Δ 
 pack[τ, w]as∃α.τ ′ : ∃α.τ ′ wval

Ψ; Δ 
 w : �
Δ 
 τ

Ψ; Δ 
?τ : τ0 fwval

Ψ;Δ 
 w : τ wval

Ψ;Δ 
 w : τϕ fwval

Δ 
 τ1 = τ2 Ψ; Δ 
 w : τ2 wval

Ψ;Δ 
 w : τ1 wval

図 12 ヒープ値とワード値の型付け規則
Fig. 12 Typing rules for heap values and word values.
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20 CPU の条件実行機能に対応した型付きアセンブリ言語

get(ξ, cond) update(ξ, cond, τ)

unify(ξ, cond)

get(ξ, cond) ≡ ⊔
∀s∈cond

ξ(s)

where⊔
i
τi ≡ τ1 � τ2 � · · ·

τa � τb ≡
τa (iff τa = τb)

� (otherwise)

update(ξ, cond, τ) ≡ ξ{s �→ τ} (∀s ∈ cond)

unify(ξ, cond) ≡ update(ξ, cond, τunify)

where τunify = get(ξ, cond)

図 13 関数 get，関数 update，関数 unify の定義
Fig. 13 Definitions of the functions get, update and unify.

Δ 
 ξ Δ 
 ξ1 ≤ ξ2 Δ 
 Γ1 ≤ Γ2

Δ 
 τi

Δ 
 {s1 : τ1, . . . , sn : τn}

Δ 
 τi ≤ τ ′i (for 1 ≤ i ≤ n) Δ 
 τi (for n < i ≤ m) (m ≥ n)

Δ 
 {s1 : τ1, . . . , sm : τm} ≤ {s1 : τ1, . . . , sn : τn}

Δ 
 ξi ≤ ξ′i (for 1 ≤ i ≤ n) Δ 
 ξi (for n < i ≤ m) (m ≥ n)

Δ 
 {r1 : ξ1, . . . , rm : ξm} ≤ {r1 : ξ′1, . . . , rn : ξ′n}

図 14 写像型とレジスタファイル型のサブタイプ関係
Fig. 14 Subtyping relations for mapping types and register file types.

は条件類が付かないので，写像型のすべての条件状態に対して型の単一化を行う必要がある．

算術命令の型付けでは，まず，第 2オペランド（rs）と第 3オペランド（v）が，条件類

condに含まれる条件状態において，整数型を持つことを検査する．次に，第 1オペランド

（rd）のレジスタの写像型中の，条件類 condに含まれる条件状態に対応する型を整数型に

更新する．また，mov 命令の型付けでは，第 1オペランド（rd）のレジスタの写像型中で，

条件類 condに対応する型を，条件類 condにおける第 2オペランド（v）の型で更新する．

ヒープからのデータ読み出し命令 ld の型付けでは，まず第 2オペランド（rs）が，条件

類 condに含まれる条件状態においてタプル型を持つことを検査する．次にそのタプル型が

第 3オペランド（即値 i）で指定されたオフセット以上の長さを持つこと，またタプル型の

i番目の要素が初期化済みであることを検査する．最後に，第 1オペランド（rd）の写像型

中で，条件類 condに含まれる条件状態に対応する型を，タプル型中の i番目要素の型に更

新する．

ヒープへのデータ書き込み命令 st の型付けでは，ld 命令と同様，第 2オペランド（rd）

が，条件類 condに含まれる条件状態においてタプル型を持つこと，そのタプル型が第 3オ

ペランド（即値 i）で指定されたオフセット以上の長さを持つことを検査する．そのうえで，

そのタプル型の i番目の要素の型と，第 1オペランド（rs）の写像型中で条件類 condに対

応する型が等しいことも検査する．また，第 1オペランドは condの状態において，タプル

の i番目の型と同じ型でなければならない．最後に，第 2オペランドの写像型中で，条件類

condに対応する部分を，i番目の要素の初期化フラグを 1にセットしたタプル型で更新する．

unpack 命令の型付けでは，まず第 3オペランド（v）が，条件類 condに対応する条件状

態において，存在型を持つことを検査する．次に，第 1オペランド（α）がフレッシュな型

変数であることを検査したうえで，この型変数を事後条件の型変数集合に加える．最後に，

第 2オペランド（rd）の写像型中で，条件類 condに含まれる条件状態に対応する型を，存

在型で指定された型 τ で更新する．

ヒープ確保命令 malloc の型付けでは，第 1オペランド（rd）の写像型中で，条件類 cond

に対応する条件状態の型を，確保するタプルの型で更新する．確保されるタプルは未初期化

なので，タプル型の各要素の初期化フラグは 0である．

7. 我々の型付きアセンブリ言語の表現力についての議論

従来の TAL 20) で型検査にパスするプログラムは，6 章で我々が提案した TALでも記述

可能であるうえ，型付けも可能であるという意味で，我々の TALは，従来の TALよりも

表現力がある．これは，我々の TALにおいて，分岐命令を除いた各命令に付与できる条件

類を al（表 2 参照）に制限し，またレジスタファイル型において，各レジスタの型をつね

に単一化された状態に制限すれば，従来の TALと本質的に等しくなるからである．このた
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21 CPU の条件実行機能に対応した型付きアセンブリ言語

めたとえば，Morrisettらが示した，System F 6),22) から従来の TALへの変換手法20) を用

いることで，System Fから我々の TALへ変換することも可能である．

一方，4 章，5 章で述べたように，我々の TALの型システムでは，CPUの実行状態によ

りレジスタが異なる型を持ちうる場合でも，効果的に型検査を行うことが可能である．図 15

は，CPUの実行状態によってレジスタが異なる型を持つアセンブリプログラムを実際に出

力しうる C 言語プログラムである．図 15 を，gcc 24) の最適化オプション -O2 でコンパ

イルすると，図 16 のようなアセンブリプログラムが生成される（gccバージョン 4.1.2で

確認．ただしここではタプル型に対する初期化フラグは省略した）．このアセンブリプログ

ラムでは，3 行目の ldne 命令でレジスタ r3 に <int,int> 型の値がロードされ，4 行目

struct st { int f1; int f2; };

int f(struct st** s, int** i, int c)

{

if (c)

return (*s)->f2;

else

return **i;

}

図 15 CPU の実行状態によりレジスタが異なる型を持つようにコンパイルされうる C 言語プログラム
Fig. 15 An example C program which can be compiled as one register may have different types

depending on CPU states.

1: f: {r0:<<int,int>>,r1:<<int>>}

2: cmp r2, #0

3: ldne r3, [r0, 0]

4: ldeq r3, [r1, 0]

5: ldne r0, [r3, 1]

6: ldeq r0, [r3, 0]

7: b lr
図 16 CPU の実行状態によりレジスタが異なる型を持つように生成されたアセンブリプログラム

Fig. 16 The generated assembly program one of whose registers has different types depending on

CPU states.

の ldeq 命令でレジスタ r3 に <int> 型の値がロードされる（レジスタ r0，r1 はそれぞ

れ，関数 f の第 1引数，第 2引数を保持している）．このため，従来の TALの型検査では，

4 章で示した例と同様，5行目の ldne 命令の型付けに失敗するため型エラーとなる．一方，

我々の型システムでは，写像型によってレジスタが CPUの実行状態に応じて異なる型を持

つことができるため，このようなプログラムでも型検査することが可能である．

8. 関 連 研 究

TALはMorrisettらによって提案されて以来20)，様々な拡張が研究されてきたが，条件

実行機能に対応する拡張を提案したのは本論文が最初である．STAL（Stack-based Typed

Assembly Language）19) は，メモリスタックに対応するように拡張された TALである．多

くのプログラミング言語のコンパイラは，メモリスタックを利用して関数呼び出しを実現し

ているため，この拡張は実用性の点から重要である．STALのメモリスタック対応拡張手法

は，我々の型システムの条件実行機能対応拡張手法と干渉しないため，我々の型システムを

STALの手法で拡張することは容易と考えられる．

我々の写像型の概念は，条件フラグという値に依存した型であるという点では，依存

型15),16),26),28)と見ることもできる．DTAL（Dependently-typed Assembly Language）27)

は，依存型を初めて TALに導入した．しかし，配列の境界検査が主目的であるため，本論

文で示したような写像型を DTALで実現することはできない．CTAL0
12) は，C言語プロ

グラムを TALへコンパイルすることを目的として依存型を TALへ導入した．CTAL0 の

型システムでは，値に依存して異なる型を表すことができるが，条件実行機能は考慮されて

いない．

プログラム最適化の分野では，条件実行機能の下でのプログラム解析の研究が行われてき

た5),21)．条件実行機能を利用したプログラム最適化では，プログラム中のいくつかの基本

ブロックを大きな基本ブロックに統合し，命令レベル並列性を高めることで，実行性能の向

上を目指す14)．この統合された基本ブロックに対する解析において，従来のデータフロー

解析をそのまま用いると，解析結果が保守的になってしまうため，条件実行機能を考慮し

た解析を行う必要がある．Eichenbergerらは，条件実行機能を考慮した生存変数解析手法

を提案し，これを用いたレジスタ割当ての枠組みを提案した4)．Johnsonらは，条件実行機

能の下でのデータフロー解析の手法を提案した11)．Carterらは，条件実行機能を考慮した

SSA形式である，PSSAを提案した1)．これらの研究は，効率の良いアセンブリプログラム

を生成することを目的としているため，生成されたアセンブリプログラムの型検査に直接応
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用することは難しい．

9. まとめと今後の課題

本論文は，CPU の条件実行機能に対応した型付きアセンブリ言語（TAL）を提案した．

条件実行機能とは，機械語の各命令に実行条件が付与されていて，CPUの実行状態に応じ

て，命令を実行するか否かが決定される仕組みであり，実際に，組み込み計算環境で広く使

われている ARM アーキテクチャにも採用されている．条件実行機能を用いたプログラム

では，1つの基本ブロック中であっても，CPUの実行状態によっては，複数の制御フロー

が隠れていることがあるが，従来の TALの型システムでは，この隠れた制御フローを扱う

ことが難しかった．これに対し本論文は，従来の TALを拡張し，実行条件に関する CPU

の実行状態を型に対応させる写像型を導入した．この写像型の導入により，基本ブロック中

に隠された複数の制御フローに応じて，1つのレジスタが複数の型を持つことができるよう

になるため，条件実行機能を用いたアセンブリプログラムの型検査が可能となる．今後の課

題は，より柔軟な条件実行機能をサポートするために，型システムを改良することである．

たとえば，現在の我々の TALでは比較命令に対して条件実行機能を利用することはできな

いが，この制限を緩めることで，より複雑なプログラムも扱えるようになる．また，より複

雑な条件実行機能を持った CPUアーキテクチャ10) へ対応するためにも，型システムの改

良は必要であると考えられる．
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付 録

A.1 定理 1 の証明の概略

補題 1 （Unified register file）

Ψ 
 R : Γ@C ならば，任意のレジスタ r，条件類 cond に関して，Γ′ = Γ{r :

unify(Γ(r), cond)}とおくと，Ψ 
 R : Γ′@C が成り立つ

証明 Ψ 
 R : Γ@C より，R = {r1 �→ w1, . . . , rm �→ wm, lr �→ wlr}，Γ = {r1 :

ξ1, . . . , rn : ξn, lr : ξlr} とすると，Ψ; · 
 wi : ξi(C) wval（1 ≤ i ≤ n または i = lr）

が成り立つ．ここで，ξ′i = unify(ξi, cond) とすると，ξ′i(C) = ξi(C) または � であるか
ら，任意の i，任意の cond について，Ψ; · 
 wi : ξ′i(C) wval が成り立つ．したがって，

Ψ 
 R : Γ′@C が成り立つ． �
補題 2 （Unconditional register file）

Ψ 
 R : Γ@C，∀r ∈ Γ.Γ(r) = unify(Γ(r), al) ならば，任意の条件フラグ C ′ に関して，

Ψ 
 R : Γ@C ′ が成り立つ．

証明 Ψ 
 R : Γ@C より，R = {r1 �→ w1, . . . , rm �→ wm, lr �→ wlr}，Γ = {r1 :

ξ1, . . . , rn : ξn, lr : ξlr}とすると，Ψ; · 
 wi : ξi(C) wval（1 ≤ i ≤ nまたは i = lr）が成り

立つ．ここで，ξi = unify(ξi, al)であるから，ξi(C
′) = unify(ξi, al)(C

′)が成り立つ．こ

こで，関数 unifyの定義より，unify(ξi, al)(C
′) = get(ξi, al)であるから，ξi(C

′) = ξi(C)

または�である．よって，Ψ; · 
 wi : ξi(C
′) wvalが成り立つ．したがって，Ψ 
 R : Γ@C ′

が成り立つ． �
補題 3 （Type substition）

( 1 ) Ψ;α,Δ;Γ 
 I ならば，Ψ; Δ;Γ[τ/α] 
 I[τ/α]が成り立つ．

( 2 ) Ψ;α,Δ;Γ 
 v : τ ′@condならば，Ψ; Δ;Γ[τ/α] 
 v[τ/α] : τ ′[τ/α]が成り立つ．

証明 それぞれの導出に関する帰納法で証明する． �
補題 4 （R̂ typing）

Ψ 
 R : Γ@C，Ψ; ·; Γ 
 v : τ@cond，C ∈ condならば，Ψ; · 
 R̂(v) : τ wvalが成り立つ．

証明 値 v の構造に関する帰納法で証明する． �
補題 5 （Register file weakening）

Δ 
 Γ ≤ Γ′ かつ Ψ 
 R : Γならば，Ψ 
 R : Γ′ が成り立つ．

証明 導出に関する帰納法で証明する． �
補題 6 （Conditional canonical forms）


 H : Ψ，Ψ 
 R : Γ@C，Ψ; ·; Γ 
 v : τ@cond，C ∈ cond が成り立つならば，

( 1 ) τ = intならば，R̂(v) = iが成り立つ．

( 2 ) τ = ∀[Δ′].Γ′ ならば，R̂(v) = l[ψ]，H(l) = code[ΔΔ′]Γ′′.I，Γ′ = Γ′′[ψ/Δ]，

Ψ;ΔΔ′; Γ′′ 
 I が成り立つ．
( 3 ) τ = 〈τϕ1

1 , . . . , τϕn
n 〉ならば，R̂(v) = l，H(l) = 〈w1, . . . , wn〉，Ψ; · 
 wi : τϕi

i fwval

が成り立つ．

( 4 ) τ = ∃α.τ ′ ならば，R̂(v) = pack[τ ′′, w] as ∃α.τ ′，Ψ; · 
 w : τ ′[τ ′′/α] wval が成り

立つ．

証明 R̂の定義と，ワード値の型付けの導出に関する帰納法で証明する． �
補題 7 （Heap update）


 H : Ψ，Ψ{l : τ} 
 h : τ hval，· 
 τ ≤ Ψ(l)ならば，

( 1 ) 
 H{l �→ h} : Ψ{l : τ}
( 2 ) Ψ 
 R : Γ@C ならば，Ψ{l : τ} 
 R : Γ@C が成り立つ．

( 3 ) Ψ;Δ; Γ 
 I ならば，Ψ{l : τ};Δ; Γ 
 I が成り立つ．
証明 それぞれの導出に関する帰納法で証明する． �
補題 8 （Heap extension）


 H : Ψ，Ψ{l : τ} 
 h : τ hval，l /∈ H ならば，

( 1 ) 
 H{l �→ h} : Ψ{l : τ}
( 2 ) Ψ 
 R : Γ@C ならば，Ψ{l : τ} 
 R : Γ@C が成り立つ．

( 3 ) Ψ;Δ; Γ 
 I ならば，Ψ{l : τ};Δ; Γ 
 I が成り立つ．
証明 それぞれの導出に関する帰納法で証明する． �
補題 9 （Preservation）


 P かつ P �→ P ′ ならば 
 P ′ が成り立つ．
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証明 P = (H,R, I, C)，P ′ = (H ′, R′, I ′, C ′)とおき，I の先頭の命令に関する場合分け

で証明する．

( 1 ) cmp命令の場合


 P より，Ψ; ·; Γ 
 cmp r, v; I ′ が成り立つ．したがって，cmp 命令の型付け規

則より，Ψ; ·; Γ′ 
 I ′ が成り立つ．ただし，Γ′ = Γ{r : ξ}(∀r ∈ Dom(Γ))，

ξ = unify(Γ(r), al) である．ここで補題 1，補題 2 より，Ψ 
 R : Γ′@C ′ が成

り立つ．一方，R = R′，H = H ′ であるから，
 P ′ が成立する．

( 2 ) 算術命令の場合


 P より，Ψ; ·; Γ 
 aop(cond) rd, rs, v; I
′ が成り立つ．したがって，算術命令の

型付け規則より，Ψ; ·; Γ′ 
 I ′ が成り立つ．ただし，Γ′ = Γ{rd : ξrd}，ξrd =

update(Γ(rd), cond, int) である．もし，C ∈ cond であった場合は，R′(rd) は何

らかの整数値 j を持つが，C ∈ cond と関数 update の定義より，ξrd(C) = int が

成り立つので，Ψ, · 
 R′(rd) : Γ′(rd)(C) wval が成り立つ．したがって，Ψ 
 R′ :

Γ′@C も成り立つ．よって，
 P ′ が成り立つ．一方，C /∈ cond であった場合は，

∀r ∈ Γ.Γ(r)(C) = Γ′(r)(C)であるから，Ψ 
 R′ : Γ′@C が成り立つ．よって，
 P ′

が成り立つ．

( 3 ) mov 命令の場合


 P より，Ψ; ·; Γ 
 mov(cond) rd, v; I
′が成り立つ．したがって，mov 命令の型付け規

則より，Ψ; ·; Γ′ 
 I ′ が成り立つ．ただし，Γ′ = Γ{rd : ξrd}，Ψ, ·; Γ 
 v : τ@cond，

ξrd = update(Γ(rd), cond, τ) である．もし，C ∈ cond であった場合には，ここ

で補題 4 より，Ψ; · 
 R̂(v) : τ wval が成り立つ．また，関数 update の定義よ

り，ξrd(C) = τ であるから，Ψ; · 
 R′(rd) : Γ′(rd)(C) wval が成り立つので，

Ψ 
 R′ : Γ′@C が成り立つ．したがって，
 P ′ が成り立つ．一方，C /∈ condであっ

た場合は，∀r ∈ Γ.Γ(r)(C) = Γ′(r)(C) であるから，Ψ 
 R′ : Γ′@C が成り立つ．

よって，
 P ′ が成り立つ．

( 4 ) ld 命令の場合


 P より，Ψ; ·; Γ 
 ld(cond) rd, [rs, i]; I
′が成り立つ．したがって，ld 命令の型付け

規則より，Ψ; ·; Γ{rd : ξrd} 
 I ′が成り立つ．ただし，ξrd = update(Γ(rd), cond, τi)，

Ψ, ·; Γ 
 rs : 〈. . . , τ1
i , . . .〉@cond である．もし，C ∈ cond であった場合には，補

題 6 より，Ψ; · 
 wi : τi が成り立つ．したがって，ξrd(C) = τi であるから，

Ψ 
 R′ : Γ′@C が成り立つ．よって，
 P ′ が成り立つ．一方，C /∈ cond であっ

た場合は，∀r ∈ Γ.Γ(r)(C) = Γ′(r)(C) であるから，Ψ 
 R′ : Γ′@C が成り立つ．

よって，
 P ′ が成り立つ．

( 5 ) st 命令の場合


 P より，Ψ; ·; Γ 
 st(cond) rs, [rd, i]; I
′ が成り立つ．したがって，st 命令の型

付け規則より，Ψ; ·; Γ′ 
 I ′ が成り立つ．ただし，Γ′ = Γ{rd : ξrd}，Ψ; ·; Γ 

rd : 〈. . . , τϕi

i , . . .〉@cond，Ψ; ·; Γ 
 rs : τi@cond，ξrd = update(Γ(rd), cond,

〈. . . , τ1
i , . . .〉)である．もし，C ∈ condであった場合には，補題 6 より，R̂(rd) = l，

H(l) = 〈. . .〉 が成り立つ．ここで H ′ = H{l �→ 〈. . . , R̂(rs), . . .〉} であるから，
Ψ′ = Ψ{l : 〈. . . , τ1

i , . . .〉} とおくと，
 H ′ : Ψ′ が成り立つ．また，C ∈ cond と

関数 updateの定義より，ξrd(C) = 〈. . . , τ1
i , . . .〉が成り立つ．よって，Ψ; · 
 R′(rd) :

Γ′(rd)(C) wval が成り立つので，Ψ 
 R′ : Γ′@C が成り立つ．ここで，補題 7

より，Ψ′ 
 R′ : Γ′@C，Ψ′; ·; Γ′ 
 I ′ が成り立つ．したがって，
 P ′ が成り立

つ．一方，C /∈ cond であった場合には，∀r ∈ Γ.Γ(r)(C) = Γ′(r)(C) であるから，

Ψ 
 R′ : Γ′@C が成り立つ．よって，
 P ′ が成り立つ．

( 6 ) unpack 命令の場合


 P より，Ψ; ·; Γ 
 unpack(cond) [α, rd], v; I ′ が成り立つ．したがって，unpack

命令の型付け規則より，Ψ;α; Γ{rd : ξrd} 
 I ′ が成り立つ．ただし，ξrd =

update(Γ(rd), cond, τ)，Ψ; ·; Γ 
 v : ∃α.τ@cond である．もし，C ∈ cond であっ

た場合には，補題 6 より，R̂(v) = pack[τ ′, w] as ∃α.τ，Ψ; · 
 w : τ [τ ′/α] wval

が成り立つ．よって，Γ′ = Γ{rd : ξrd} とおくと，Ψ 
 R′ : Γ′[τ ′/α]@C が成り立

つ．また，補題 3 より，Ψ; ·; Γ′[τ ′/α] 
 I ′ が成り立つ．したがって，
 P ′ が成り立

つ．一方，C /∈ cond であった場合には，∀r ∈ Γ.Γ(r)(C) = Γ′(r)(C) であるから，

Ψ 
 R′ : Γ′@C が成り立つ．よって，
 P ′ が成り立つ．

( 7 ) malloc 命令の場合


 P より，Ψ; ·; Γ 
 malloc(cond) rd, [τ1, . . . , τn]; I ′ が成り立つ．したがって，

malloc 命令の型付け規則より，Ψ; ·; Γ′ 
 I ′ が成り立つ．ただし，Γ′ = Γ{rd : ξrd}，
ξrd = update(Γ(rd), cond, 〈τ0

1 , . . . , τ
0
n〉) である．もし，C ∈ cond であった場合に

は，操作的意味論より，H ′ = H{l �→ 〈. . .〉}（l /∈ H），R′(rd) = lである．よって，

Ψ′ = Ψ{l �→ 〈τ0
1 , . . . , τ

0
n〉}とおくと，
 H ′ : Ψ′ が成り立つ．また，Ψ 
 R′ : Γ′@C

より，補題 8 から Ψ′ 
 R′ : Γ′@C，Ψ′; ·; Γ′ 
 I ′ が成り立つ．したがって，
 P ′ が

成り立つ．一方，C /∈ condであった場合には，∀r ∈ Γ.Γ(r)(C) = Γ′(r)(C)である
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から，Ψ 
 R′ : Γ′@C が成り立つ．よって，
 P ′ が成り立つ．

( 8 ) b 命令の場合

( a ) 命令列の途中の場合

もし C ∈ cond であった場合には，操作的意味論より，I ′ = I ′′[ψ/Δ] であ

る．ただし，R̂(v) = l[ψ]，H(l) = code[Δ]Γ′′.I ′′ である．ここで，
 P が

成り立つことより，Ψ 
 H : Ψが成り立つので，ヒープ値の型付け規則より，

Ψ 
 code[Δ]Γ′′.I ′′ : ∀[Δ].Γ′′ hval が成り立つ．したがって，Ψ;Δ; Γ′′ 
 I ′′

が成り立つ．一方，Ψ; ·; Γ 
 b(cond) v ⇒ Δ; Γが成り立つので，· 
 Γ ≤ Γ2，

Ψ; ·; Γ 
 v : ∀[].Γ2@cond が成り立つ．ここで，C ∈ cond と補題 6 より，

Γ2 = Γ′′[ψ/Δ] が成り立つので，補題 3 より，Ψ; ·; Γ2 
 I ′′[ψ/Δ] が成り立

つ．また，補題 5 より，Ψ 
 R : Γ2 が成り立つ．よって，Γ′ = Γ2 とおけば，


 P ′ が成り立つ．

一方，C /∈ condであった場合には，操作的意味論より，I = b(cond) v; I ′ で

ある．ここで，
 P が成り立つことより，Ψ; ·; Γ 
 I ′ が成り立つ．よって，


 P ′ が成り立つ．

( b ) 命令列の末尾の場合

命令列の途中の場合の証明で，condを al としたものと同じ．

( 9 ) bl 命令の場合

もし，C ∈ condであったとすると，操作的意味論より，I ′ = I ′′[ψ/Δ]，R′ = R[lr �→
R̂(vnext)] である．ただし，R̂(v) = l[ψ]，H(l) = code[Δ]Γ′′.I ′′ である．ここで，


 P が成り立つことより，Ψ 
 H : Ψ が成り立つので，ヒープ値の型付け規則よ

り，Ψ 
 code[Δ]Γ′′.I ′′ : ∀[Δ].Γ′′ hval が成り立つ．したがって，Ψ;Δ; Γ′′ 
 I ′′ が
成り立つ．一方，Ψ; ·; Γ 
 bl(cond) v, vnext が成り立つので，· 
 Γ{lr : ξlr} ≤ Γ2，

Ψ; ·; Γ 
 v : ∀[].Γ2@condが成り立つ（ただし，ξlr = update(Γ(lr), al, ∀[].Γ3)であ

る）．ここで，C ∈ cond と補題 6 より，Γ2 = Γ′′[ψ/Δ] が成り立つので，補題 3

より，Ψ; ·; Γ2 
 I ′′[ψ/Δ] が成り立つ．また，Ψ 
 R′ : Γ{lr : ξlr} と補題 5 より，

Ψ 
 R′ : Γ2 が成り立つ．よって，
 P ′ が成り立つ．

一方，C /∈ cond であったとすると，操作的意味論より，I ′ = I ′′[ψ/Δ]，R′ = R

である．ただし，R̂(vnext) = lnext[ψ]，H(lnext) = code[Δ]Γ′′.I ′′ である．ここで，


 P が成り立つことより，Ψ 
 H : Ψが成り立つので，ヒープ値の型付け規則より，

Ψ 
 code[Δ]Γ′′.I ′′ : ∀[Δ].Γ′′ hvalが成り立つ．したがって，Ψ;Δ; Γ′′ 
 I ′′が成り立

つ．一方，Ψ; ·; Γ 
 bl(cond) v, vnext が成り立つので，· 
 Γ ≤ Γ2，Ψ; ·; Γ 
 vnext :

∀[].Γ2@alが成り立つ．ここで，C ∈ alと補題 6 より，Γ2 = Γ′′[ψ/Δ]が成り立つ

ので，補題 3 より，Ψ; ·; Γ2 
 I ′′[ψ/Δ]が成り立つ．また，補題 5 より，Ψ 
 R′ : Γ2

が成り立つ．よって，
 P ′ が成り立つ．

�
補題 10 （Progress）


 P ならば P �→ P ′ なる P ′ が存在する．

証明 P = (H,R, I, C)とおいて，I の先頭の命令に関する場合分けで証明する．

( 1 ) cmp 命令の場合

操作的意味論より，P ′ = (H,R, I ′, C ′) とすれば成り立つ．ただし，C =

setC(R(r), R̂(v))，I = cmp r, v; I ′ とする．

( 2 ) 算術命令の場合


 P が成り立つことから，Ψ; ·; Γ 
 ι; I ′ ⇒ ·; Γ{rd : ξrd}，ι = aop(cond) rd, rs, v

が成り立つ．したがって，算術命令の型付け規則より，Ψ; ·; Γ 
 rs : int@cond，

Ψ; ·; Γ 
 v : int@condが成り立つ．ここで，もし C ∈ condであれば，補題 6 より，

R(rs)，R̂(v)ともに整数値であるから，P ′ = (H,R[rd �→ R(rs)aopR̂(v)], I ′, C)と

すれば成り立つ．一方，C /∈ condであれば，P ′ = (H,R, I ′, C)とすれば成り立つ．

( 3 ) mov 命令の場合

操作的意味論より，もし C ∈ cond ならば，P ′ = (H,R[rd �→ R̂(v)], I ′, C) とすれ

ば成り立つ（ただし，I = mov(cond) rd, v; I
′ とする）．一方，C /∈ cond ならば，

P ′ = (H,R, I ′, C)とすれば成立する．

( 4 ) ld 命令の場合


 P が成り立つことから，Ψ; ·; Γ 
 ι; I ′ ⇒ ·; Γ{rd : ξrd}，ι = ld rd, [rs, i]が成り立つ．

したがって，ld 命令の型付け規則より，Ψ; ·; Γ 
 rs : 〈τϕ0
0 , . . . , τ1

i , . . . τ
ϕn−1
n−1 〉@cond，

0 ≤ i < nが成り立つ．ここで，もし C ∈ condであれば，補題 6 より，R̂(rs) = l，

H(l) = 〈w0, . . . , wn−1〉が成り立つので，P ′ = (H,R[rd �→ wi], I
′, C)とすれば成り

立つ．一方，C /∈ condであれば，P ′ = (H,R, I ′, C)とすれば成り立つ．

( 5 ) st 命令の場合


 P が成り立つことから，Ψ; ·; Γ 
 ι; I ′ ⇒ ·; Γ{rd : ξrd}，ι = st rs, [rd, i] が成

り立つ．したがって，st 命令の型付け規則より，Ψ; ·; Γ 
 rd : 〈τϕ0
0 , . . . , τ

ϕn−1
n−1 〉，

0 ≤ i < nが成り立つ．ここで，もし C ∈ condであれば，補題 6 より，R̂(rd) = l，
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H(l) = 〈w0, . . . , wn−1〉が成り立つので，P ′ = (H ′, R, I ′, C)とすれば成り立つ（た

だし，H ′ = H[l �→ 〈. . . , wi−1, R(rs), wi+1, . . .〉]である）．
( 6 ) unpack 命令の場合


 P が成り立つことから，Ψ; ·; Γ 
 ι; I ′ ⇒ α; Γ{rd : ξrd}，ι =

unpack(cond) [α, rd], v が成り立つ．したがって，unpack 命令の型付け規則より，

Ψ; ·; Γ 
 v : ∃α.τ@condが成り立つ．ここで，もし C ∈ condであれば，補題 6 より，

R̂(v) = pack[τ ′, w] as∃α.τ が成り立つので，P ′ = (H,R[rd �→ w], I ′[τ ′/α], C)とす

れば成立する．一方，C /∈ condであれば，P ′ = (H,R, I ′, C)とすれば成立する．

( 7 ) malloc 命令の場合

操作的意味論より，もし C ∈ condであれば，P ′ = (H ′, R[rd �→ l], I ′, C)とすれば

成立する（ただし，H ′ = H[l �→ 〈?τ1, . . . , ?τn〉]，l /∈ H である）．一方，C /∈ cond

であれば P ′ = (H,R, I ′, C)とすれば成立する．

( 8 ) b 命令の場合

( a ) 命令列の途中の場合


 P が成り立つことから，Ψ; ·; Γ 
 ι; I ′ ⇒ ·; Γ，ι = b(cond) v が成り

立つ．したがって，b 命令の型付け規則より，Ψ; ·; Γ 
 v : ∀[].Γ2@cond が

成り立つ．ここで，もし C ∈ cond であれば，補題 6 より，R̂(v) = l[ψ]，

H(l) = code[Δ]Γ′′.I ′′ が成り立つので，P ′ = (H,R, I ′′[ψ/Δ], C)とすれば成

り立つ．一方，C /∈ condであれば，P ′ = (H,R, I ′, C)とすれば成り立つ．

( b ) 命令列の末尾の場合


 P が成り立つことから，Ψ; ·; Γ 
 b v が成り立つ．したがって，b 命令

の型付け規則より，Ψ; ·; Γ 
 v : ∀[].Γ2@al が成り立つ．ここで，C ∈ al

と補題 6 より，R̂(v) = l[ψ]，H(l) = code[Δ]Γ′′.I ′′ が成り立つので，

P ′ = (H,R, I ′′[ψ/Δ], C)とすれば成り立つ．

( 9 ) bl 命令の場合


 P が成り立つことから，Ψ; ·; Γ 
 bl(cond) v, vnext が成り立つ．したがって，bl

命令の型付け規則より，Ψ; ·; Γ 
 v : ∀[].Γ2@cond，Ψ; ·; Γ 
 vnext : ∀[].Γ3@al

が成り立つ．もし，C ∈ cond であれば，補題 6 より，R̂(v) = l[ψ]，H(l) =

code[Δ]Γ′′.I ′′ が成り立つので，P ′ = (H,R′, I ′′[ψ/Δ], C) とすれば成り立つ（た

だし，R′ = R[lr �→ R̂(vnext)] である）．一方，C /∈ cond であれば，C ∈ al

と補題 6 より，R̂(vnext) = l′[ψ′]，H(l′) = code[Δ′]Γ′′′.I ′′′ が成り立つので，

P ′ = (H,R, I ′′′[ψ′/Δ′], C)とすれば成り立つ．

�
定理 1 （再掲）


 P ならば，P �→ P ′ なる P ′ が存在し，
 P ′ を満たす．

証明 補題 10 より，P �→ P ′ なる P ′ が存在する．ここで補題 9 より，
 P ′ が成り立つ．

�
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