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木構造処理からストリーム処理プログラムへの
変換のための部分的バッファリングの挿入

佐 藤 亮 介†1 小 林 直 樹†1

XML 等の木構造を論理構造として持つデータの処理の記述方式には，プログラム
の可読性・保守性に優れた木構造処理方式と，メモリ効率に優れたストリーム処理方
式がある．両者の利点を両立させるため，末永らは木構造処理プログラムをストリー
ム処理プログラムに自動変換する枠組みを提案している．しかし，変換時のバッファ
リング命令の挿入において，部分木全体がバッファリングされてしまうという問題点
があった．この問題を解決するため，本研究では木の一部のみをバッファリングする
ための命令を挿入するための枠組みを提案する．部分的バッファリングの挿入は，既
存の末永らの枠組みでバッファリングを挿入した後に，各データの不要部分を型とし
て推論することによって行うことができる．そこで，本論文ではヴァリアント型を持
つ一般的な λ計算の枠組みを対象として，不要データ除去変換を定式化する．この理
論に基づき，XML 処理プログラムに対する部分バッファリングの自動挿入器を実装
し，ベンチマークプログラムを用いてその有効性を検証した．

Type-based Partial Buffering for Stream Processing

Ryosuke Sato†1 and Naoki Kobayashi†1

Stream-processing is important for efficient processing of tree-structured data
such as XML. Suenaga et al. have proposed a type-based framework for au-
tomatically translating tree-processing programs into stream-processing ones.
Their framework uses ordered linear types to check whether an input tree data
is accessed once in the left-to-right, depth-first order, and to insert buffering
primitives when that access restriction is violated. We extend their framework
by enabling partial buffering of input tree data, so that only necessary part of
data is copied from stream to main memory. We reduce the problem of inserting
partial buffering primitives to a problem of program optimization called use-
less data elimination, and propose a type-based method for the optimization.
Based on the framework, we have implemented a prototype translator. The
result of preliminary experiments shows that the partial buffering improves the
efficiency of programs both in memory usage and execution time.

1. は じ め に

XML等の木構造を論理構造として持つデータの処理の記述方式には，データの論理構造

に従って木構造処理として記述する方式と，物理構造に従ってストリーム処理として記述す

る方式がある．プログラムの可読性・保守性という観点からは木構造処理方式が優れている

が，メモリ効率の観点からはストリーム処理方式が優れている．

両者の利点を両立させるため，Suenagaら8),17) は，ユーザが記述した木構造処理プログ

ラムをストリーム処理プログラムに自動変換する枠組みを提案し，その枠組みに基づいた

変換器 X-P 18) を実装している．木構造処理プログラムとストリーム処理プログラムの違

いである，アクセス順序の制限と使用プリミティブの 2つの違いを段階的に解消するため，

変換は以下の 2つのステップからなる．

• ステップ 1：通常の木構造処理を行う関数型言語のプログラムにおいて，メモリ上の木

構造データとストリーム上の木構造データとを区別し，必要に応じてバッファリングを

行う命令を挿入する．これによって，ストリーム処理上の木構造データには，左から深

さ優先探索の順にちょうど 1回ずつアクセスすることが保証される．

• ステップ 2：木構造処理命令をストリーム処理命令に置き換える．

1番目の変換によってアクセス順序の制限の違い（木構造処理では入力木の各部分木に任

意の順で任意回アクセスできるのに対し，ストリーム処理では入力木を左から順に深さ優先

順でしかアクセスできない）を解消し，2番目の変換によって使用プリミティブの違いを解

消している．

図 1 に変換の例を示す．このプログラムは，参考文献の一覧から論文の著者名とタイト

ルを得るプログラムである．(a)はユーザが記述するソースプログラム，(b)はバッファリ

ング命令挿入後のプログラム，(c)は最終的に出力されるストリーム処理プログラムである．

(a) の get article では，l′ が 2度使われている．この処理はストリーム処理での入力木を

深さ優先で左から順に 1 度ずつアクセスすることに反する．(b) では，get article が呼び

出される前にバッファリング命令 bufferが挿入されており，部分木 l′ の全体がストリーム

からメモリに読み込まれるようになっている．メモリ上のデータに関するアクセス制限は
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let rec get author l =

case l of hd :: tl ⇒ (case hd of 〈author = str〉 ⇒ 〈author = str〉 | ⇒ get author tl) in

let rec get title l =

case l of hd :: tl ⇒ (case hd of 〈title = str〉 ⇒ 〈title = str〉 | ⇒ get title tl) in

let rec get article l =

case l of

hd :: tl ⇒ (case hd of 〈article = l′〉 ⇒ 〈article = [get author l′, get title l′]〉 :: (get article tl)

| ⇒ get article tl)

| [ ] ⇒ [ ]

in

get article

(a) ソースプログラム
let rec get author l =

case l of hd :: tl ⇒ (case hd of 〈author = str〉 ⇒ 〈author = str〉 | ⇒ get author tl) in

let rec get title l =

case l of hd :: tl ⇒ (case hd of 〈title = str〉 ⇒ 〈title = str〉 | ⇒ get title tl) in

let rec get article l =

case l of

hd :: tl ⇒ (case hd of〈article = l′〉 ⇒ let l′ = buffer l′ in

〈article = [get author l′, get title l′]〉 :: (get article tl)

| ⇒ get article tl)

| [ ] ⇒ [ ]

in

get article

(b) バッファリング命令挿入後のプログラム

let rec get author l =

case l of hd :: tl ⇒ (case hd of 〈author = str〉 ⇒ write(“〈author〉”̂ str “̂〈/author〉”)
| ⇒ get author tl) in

let rec get title l =

case l of hd :: tl ⇒ (case hd of 〈title = str〉 ⇒ write(“〈title〉”̂ str “̂〈/title〉”)
| ⇒ get title tl) in

let rec get article() = let t = peek() in

case t of

endtag( ) ⇒ ( )

| ⇒ (case t of

starttag(“article”) ⇒ let = read() in let l′ = readtreelist() in let = read() in

(write(“〈article〉”); get author l′; get title l′;write(“〈/article〉”); get article())

| ⇒ (skiptree(); get article()))

in

get article

(c) ストリーム処理プログラム

図 1 プログラムと変換の例
Fig. 1 Example of translation.

ないため，この挿入によってストリーム処理の制限を満たすことが保証される．(c)のスト

リーム処理プログラムは，(b)の中の木構造命令をストリーム処理命令で置き換えて得られ

る．たとえば，(b)の get article 中の case文は，入力ストリームの先頭のトークンに関す

る場合分けに置き換えられる．なお，peek()は入力ストリームの先頭のトークンを読む命

· · ·
let rec get article l =

case l of

hd :: tl ⇒ (case hd of 〈article = l′〉 ⇒ let l′ = bufferτ l′ in

〈article = [get author l′, get title l′]〉 :: (get article tl)

| ⇒ get article tl)

| [ ] ⇒ [ ]

in

get article
where τ = 〈author : string, title : string | �〉 list

図 2 部分的バッファリングを行うプログラム
Fig. 2 Program inserted partial buffering commands.

令で，read()は入力ストリームの先頭のトークンを読むと同時に入力ヘッドを次のトーク

ンの位置に移動する命令とする．

これまでの Suenagaらの枠組みでは，ステップ 1のバッファリング命令の挿入において，

部分木全体がバッファリングされてしまうという問題点があった．たとえば図 1 の例では，

バッファリングされる木のうち，実際に必要になるのは “author”ラベルと “title”ラベル

の要素のみなので，その部分のみをバッファリングすれば処理は行えるはずである．しかし

ながら (b)中の bufferは，実際に使用されるか否かにかかわらず部分木全体をバッファリ

ングしてしまう．

上記の問題を解決するため，本研究では木の一部のみをバッファリングする命令を挿入す

るための枠組みを提案する．たとえば，図 1 (a)のプログラムに対しては，図 1 (b)の代わ

りに，図 2 のプログラムを出力する．ここで，bufferτ l′ の τ が，l′ のどの部分をバッファ

リングすべきかを表す．この場合，l′ の中でラベルが “author”か “title” のものだけを使

用することを意味している．このように，どの部分が必要なデータであるかを型を用いて指

定することによって部分的なバッファリングを実現する．

部分バッファリング命令 bufferτ の自動挿入の実現にあたっては，Suenagaらによる既存

のバッファリング命令挿入手法を再利用するため，bufferτ (M)を，pruneτ (bufferM)と

いう 2つの関数の合成と見なす．ここで，bufferが既存のバッファリング命令で，pruneτ

はメモリ上のデータの不要部分を削除する命令である．たとえば，pruneint×� は，組の 2

番目の要素を削除する命令を表す．これにより，部分バッファリング命令の挿入の問題は，

図 1 (b)のようにバッファリング命令を挿入した後，bufferM を pruneα(bufferM)で置
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3 木構造処理からストリーム処理プログラムへの変換のための部分的バッファリングの挿入

き換えて�1，プログラム全体の意味が変化しないような型 αを推論する問題として定式化

できる．このように部分バッファリングの挿入問題を pruneτ の挿入の問題として置き換

えることにより，順序付線形型を用いた Suenagaらの手法17) 以外にも（図 1 (b)のプログ

ラムを出力する）任意のバッファリング挿入手法と組み合わせることができる．

pruneτ の挿入の問題自体は，ストリーム処理と直接関係なく，通常の逐次プログラムを

対象としたプログラム最適化の問題と見なすことができる．そこで，本論文ではヴァリアン

ト型を持つ一般的な λ計算の枠組みを対象として，pruneτ を挿入するための不要データ

除去変換を定式化する．この不要データ除去変換は，関数型言語の既存の使用解析10) や正

格性解析3),5),6),9),11),19) と関連が深いが，我々の変換ではデータの各部分構造について必要

であるか否かを解析する点が異なる．

本論文の構成は以下のとおりである．まず，2 章で不要データ除去変換の対象となる，通

常の λ計算に pruneτ を追加した言語を定義し，その型システムを導入する．続いて，3 章

で pruneτ の型注釈 τ を自動推論するための型推論アルゴリズムを与える．4 章で本手法

を XMLストリーム処理プログラム生成器 X-Pに適用した実験の結果を報告する．5 章で

関連研究について述べ，6 章でまとめと今後の課題を述べる．

2. 対象言語と型システム

本章では，不要データ除去変換の問題の定式化を行うため，対象言語とその型システムを

導入する．

2.1 対象言語と型の構文

対象言語と型の構文を図 3 に示す．対象言語は，ヴァリアントとペアを持つ λ計算に，不

要データを削除するためのプリミティブ pruneτ を加えて得られる言語である．

M を，項を表すメタ変数とする．n，x はそれぞれ整数，変数を表すメタ変数である．

fix(f, x, M)およびM1，M2 はそれぞれ再帰関数および関数適用を表す．(M1, M2)は組，

〈l = M〉 は l というラベルを持ち，値がM であるようなヴァリアントである．case式は

ヴァリアントに対するパターンマッチを表す．case式は，最後にワイルドカードがあるため，

�1 木構造処理プログラムのレベルでは buffer はコピーにすぎないため，意味的には pruneτ (bufferM) とし
ても buffer(pruneτ M) としても同じであるが，ストリーム処理プログラムレベルでは buffer は外部スト
リームからの入力に相当するので，bufferτ を pruneτ (bufferM) と見なす方が自然であると考えられる．
いずれにしても，4 章で述べるように，実装上は bufferτ という 1 つの primitive として実現されるので，ど
ちらで解釈しても差異はない．

M (項) ::= n | d | x | fix (f, x, M) | M1 M2

| (M1, M2) | 〈l = M〉 | fst M | snd M

| case M of

〈l1 = x1〉 ⇒ M1

| · · ·
| 〈ln = xn〉 ⇒ Mn

| 〈 = xw〉 ⇒ Mw

| pruneτM

v (値) ::= n | d | fix(f, x, M) | (v1, v2) | 〈l = v〉
τ (型) ::= α | � | ⊥ | int | τ1 → τ2 | τ1 × τ2

| 〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉 | μα.τ

図 3 対象言語と型の構文
Fig. 3 Target language and type syntax.

パターンマッチエラーは起こらない．dは pruneτ によって削除された dummyデータを表

す．dに対する操作はなく，通常の λ計算における unit型の値に相当する．pruneτ (M)

は，後述する型 τ に従って，M の値の一部を dで置き換える．

項M 中の自由変数 x に項M ′ を代入してできる項を [x �→ M ′]M で表す．また，f が

M 中の自由変数として出現しない場合に fix(f, x, M) を λx.M と書き，(λx.M2) M1 を

let x = M1 in M2 と書く．

τ は型を表すメタ変数である．αは型変数である．�は使用することのできない値 dの

型であり，⊥はどのような型の値としても使うことのできる値の型である（実際にはそのよ
うな値は存在せず，⊥は後述のヴァリアント型の τw の部分にしか出現しない）．intは整数

の型である．τ1 → τ2 は τ1 型から τ2 型への関数の型である．τ1 × τ2 は τ1 型と τ2 型のペア

の型である．〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉 は，l1, . . . , ln のラベルの値はそれぞれ τ1, . . . , τn に

従って，それ以外のラベルの値は τw に従って使用されるヴァリアントの型である．たとえ

ば，ヴァリアント 〈l = 2〉は，型 〈l : int | ⊥〉を持つ．l以外のラベルの値の型が ⊥となっ
ているのは，実際には l以外のラベルの値が取り出されることはなく，どのような型の値と

仮定しても問題ないためである．型 〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉において，ラベル l1, . . . , ln は

互いに異なるものとする．μα.τ は再帰型で，直感的には α = τ を満たす型を表す．たとえ

ば，μα.〈leaf : int,node : �× α | �〉は，各ノードの右の子と葉の要素のみが使用される
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fix(f, x, M) v −→ [f �→ fix(f, x, M)][x �→ v]M (E-App)

fst (v1, v2) −→ v1 (E-Fst)

snd (v1, v2) −→ v2 (E-Snd)

case 〈li = v〉 of

〈l1 = x1〉 ⇒ M1

| · · ·
| 〈ln = xn〉 ⇒ Mn

| 〈 = xw〉 ⇒ Mw

−→ [xi �→ v]Mi (E-Case1)

l /∈ {l1, . . . , ln}
case 〈l = v〉 of

〈l1 = x1〉 ⇒ M1

| · · ·
| 〈ln = xn〉 ⇒ Mn

| 〈 = xw〉 ⇒ Mw

−→ [xw �→ v]Mw

(E-Case2)

pruneτv −→ Pτ v (E-Prune)

M −→ M ′

E[M ] −→ E[M ′]
(E-Context)

図 4 操作的意味論
Fig. 4 Operational semantics.

二分木の型である．ただし，μα1. . . . .μαn.αi(i ∈ {1, . . . , n})は構文的に正しくないものと
する．

この言語の操作的意味を図 4 に示す．pruneτ に関する規則 E-Prune 以外は通常の

λ 計算の簡約規則と同じである．E-Prune 中で用いられている Pτ (v) の定義を図 5 に

示す．Pτ (v) は v の型が τ の部分型であるときに τ 型の値として定義される．たとえば，

P〈leaf :�,node:int×�|�〉(〈node = (5, (1, 2))〉)は，〈node = (5,d)〉である．
2.2 部分型関係

文献 15)にならい，部分型関係 <:を，図 6 の関数 S について，R ⊆ S(R)を満たす最

P�(v) = d

P⊥(v) = v

Pint(n) = n

Pτ1→τ2(fix(f, x, M)) = fix(g, x,pruneτ2
(fix(f, x, M)x))

Pτ1×τ2((v1, v2)) = (Pτ1(v1),Pτ2(v2))

P〈l1:τ1,...,ln:τn|τw〉(〈l = v〉) =

{
〈l = Pτi(v)〉 if l = li

〈l = Pτw (v)〉 if l �∈ {l1, . . . , ln}
Pμα.τ (v) = P[μα.τ/α]τ (v)

図 5 Pτ (v) の定義
Fig. 5 Definition of Pτ (v).

S(R) = {(τ,�)} ∪
{(⊥, τ)} ∪
{(τ1 → τ2, τ

′
1 → τ ′

2) | (τ ′
1, τ1), (τ2, τ

′
2) ∈ R} ∪

{(τ1 × τ2, τ
′
1 × τ ′

2) | (τ1, τ
′
1), (τ2, τ

′
2) ∈ R} ∪

{(〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉, 〈l′1 : τ ′
1, . . . , l

′
m : τ ′

m | τ ′
w〉) |

∀l.(〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉.l, 〈l′1 : τ ′
1, . . . , l

′
m : τ ′

m | τ ′
w〉.l) ∈ R} ∪

{(τ, μα.τ ′) | (τ, [μα.τ ′/α]τ ′) ∈ R} ∪
{(μα.τ ′, τ) | ([μα.τ ′/α]τ ′, τ) ∈ R}

図 6 部分型関係を定義するための単調関数
Fig. 6 Monotone function for defining subtyping relation.

大の関係 Rとして定義する．S の定義で，〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉.lというのは，ラベル l

の型を表すもので，l = li であれば τi を，l /∈ {l1, . . . , ln}であれば τw を表す．τ1 <: τ2 は

τ1 型の値を τ2 型の値と見なしてよいことを表す．

2.3 型 判 定

型判定 Γ � M : τ を，図 7 を満たす最小の関係として定義する．ここで Γは型環境であ

る．空の型環境を ∅で表す．
Γ � M : τ はM の評価が stuckせず，評価結果が存在する場合には τ 型の値であること

を意味する．pruneτ の規則 T-Pruneでは，M の型 τ1 が pruneτ2
適用後の型 τ2 の部分
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Γ � n : int (T-Int) Γ, x : τ � x : τ (T-Var) Γ � d : � (T-Dummy)

Γ, f : τ1 → τ2, x : τ1 � M1 : τ2

Γ � fix(f, x, M) : τ1 → τ2

(T-Fix)

Γ � M1 : τ1 → τ2 Γ � M2 : τ1

Γ � M1 M2 : τ2

(T-App)

Γ � M1 : τ1 Γ � M2 : τ2

Γ � (M1, M2) : τ1 × τ2

(T-Pair)

Γ � M : τ1 × τ2

Γ � fst M : τ1

(T-Fst)
Γ � M : τ1 × τ2

Γ � snd M : τ2

(T-Snd)

Γ � M : τ

Γ � 〈l = M〉 : 〈l : τ | ⊥〉
(T-Variant)

Γ � M : 〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉
Γ, xi : τi � Mi : τ for each i ∈ {1, . . . , n}

Γ, xw : τw � Mw : τ

Γ �

case M of

〈l1 = x1〉 ⇒ M1

| · · ·
| 〈ln = xn〉 ⇒ Mn

| 〈 = xw〉 ⇒ Mw

: τ

(T-Case)

Γ � M : τ1 τ1 <: τ2

Γ � pruneτ2
M : τ2

(T-Prune)
Γ � M : τ1 τ1 <: τ2

Γ � M : τ2

(T-Sub)

図 7 型判定規則
Fig. 7 Type judgment rule.

型でなければならないという条件を課している．それ以外の規則は部分型の入った通常の型

付き λ計算に対するものと同様である．

2.4 型システムの健全性と不要データ除去変換

定理 1（型システムの健全性）. ∅ � M : τ ならば，M は値，もしくはM −→ M ′ となる

M ′ が存在する．さらに，M −→∗ v ならば，∅ � v : τ が成り立つ．

証明を付録 A.1 に示す．

上の定理と pruneτ が値の一部を dに置き換える操作しかしないことから，以下の系が

得られる．

系 1. ∅ � M : τ が成り立ち，τ は �および→を含まないものとする．また，elim(M)を

M から pruneを削除して得られる項とする．このとき，任意の値 v について，M −→∗ v

と elim(M) −→∗ v は同値である．

上の系から，不要データ除去変換の問題は，項M が与えられたとき，M の型が変わら

ないように pruneτ を挿入する問題として定式化できる．さらに，pruneτ の挿入可能個

所が定まっている場合，不要データ除去変換は，pruneの型注釈が型変数であるような項

M が与えられたとき，M の型が elim(M)の型と一致するように型推論を行う問題（型注

釈中の型変数の値を定める問題）ととらえることができる．

3. 型推論アルゴリズム

2 章の議論により，不要データ除去変換の問題は，pruneの添字に型変数が付けられた

プログラムとその型を入力として，それらの型変数への代入を推論する問題に帰着された．

本章では，そのアルゴリズムを，プログラムから部分型関係に関する制約を生成し，その制

約を解消するアルゴリズムとして定式化する．

3.1 制約生成アルゴリズム

制約生成を行うアルゴリズム C の定義を図 8 に示す．C は，
• プログラム中の各変数 xに対して型変数 βx

• プログラムの各部分項M に対して型変数 αM

を用意して，図 7 の規則に基づいて部分型関係の制約 τ1 <: τ2 の形の制約を生成する．な

お，αM はM の出現ごとに異なる変数を割り当てる．たとえば，項 (x, x)に対して割り当

てられる型変数は βx，αx(1)，αx(2)，α(x(1),x(2))である．項 xの 2つの出現に対して αx(1)，

αx(2) という異なる変数が割り当てられることに注意されたい．

制約生成アルゴリズムの健全性および完全性は以下の定理として述べることができる．

定理 2. M を pruneの注釈が型変数であるような閉じた項とし，τ は閉じた型（自由な型

変数を含まない型）とする．

( 1 ) σ が C(M) ∪ {αM <: τ}の解であれば，∅ � σM : τ が成り立つ．

( 2 ) ∅ � σM : τ ならば，C(M)∪{αM <: τ}の解 σ′ が存在して，σ′M = σM が成り立つ．

ここで，代入 σが部分型関係の集合 C の解であるとは，C の任意の要素 τ1 <: τ2 に対して

στ1 <: στ2 が成り立つことをいう．

証明を付録 A.2 に示す．

上の定理により，型推論の問題は，部分型制約の集合 C = C(M) ∪ {αM <: τ}の解を求
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C(n) = {int <: αn}
C(d) = {� <: αd}
C(x) = {βx <: αx}
C(fix(f, x, M)) = {βx → αM <: αfix(f,x,M), βx → αM <: βf}

∪ C(M)

C(M1M2) = {αM1 <: γM1 → αM1M2 , αM2 <: γM1}
∪ C(M1) ∪ C(M2)

C((M1, M2)) = {αM1 × αM2 <: α(M1,M2)} ∪ C(M1) ∪ C(M2)

C(〈l = M〉) = {〈l : αM | ⊥〉 <: α〈l=M〉} ∪ C(M)

C(fst M) = {αM <: αfst M × αsnd M} ∪ C(M)

C(snd M) = {αM <: αfst M × αsnd M} ∪ C(M)

C

⎛
⎜⎜⎜⎜⎜⎜⎝

case M of

〈l1 = x1〉 ⇒ M1

| · · ·
| 〈ln = xn〉 ⇒ Mn

| 〈 = xw〉 ⇒ Mw

⎞
⎟⎟⎟⎟⎟⎟⎠

=

⎧⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎨
⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎩

αM1 <: αcase...,
...

αMn <: αcase...,

αMw <: αcase...,

αM <: 〈l1 : βx1 , . . . , ln : βxn | βxw 〉

⎫⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎬
⎪⎪⎪⎪⎪⎪⎭

∪ C(M) ∪ C(M1) ∪ · · · ∪ C(Mn) ∪ C(Mw)

C(pruneδM
M) = {αM <: δM , δM <: αpruneδM

M} ∪ C(M)

図 8 制約生成アルゴリズム C
Fig. 8 Constraints generating algorithm C.

める問題に帰着される．

3.2 制約解消アルゴリズム

制約解消は，グラフの書き換えによって行う．制約生成アルゴリズムによって生成された

制約 C = C(M) ∪ {αM <: τ}に対し，グラフの初期ノードと辺の集合 V，E は以下のよう

に定める．

• V = C 中に現れる型の集合

• E = {(vτ1 , vτ2) | τ1 <: τ2 ∈ C}
ただし，τ 中に再帰型 μα.τ1 が現れる場合には，[μα.τ1/α]τ1 で置き換え，[μα.τ1/α]τ1 と

μα.τ1 は同一のノードと見なす．また，制約中に含まれるヴァリアント型のラベルの集合を

{l1, . . . , ln}とすると，すべてのヴァリアント型を 〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉の形に標準化し
ておく．たとえば，〈l1 : τ1 | τw〉は 〈l1 : τ1, l2 : τw, . . . , ln : τw | τw〉で置き換えられる．
制約解消アルゴリズムは，以下の 3ステップからなる．

( 1 ) 部分型の定義（図 6 の規則）に従って制約を伝播する．

( 2 ) 制約の充足可能性を判定する．

( 3 ) 制約を標準化し，解を求める．

以下では，各ステップについて説明する．

ステップ ( 1 )

ステップ ( 1 )の概要を図 9 に，定義を図 10 に示す．このステップでは，関数型，ペア

型，ヴァリアント型の間の部分型制約それぞれについて，その制約の前提条件に相当する辺

を，図 6 の規則に沿って辺集合に追加する．

ステップ ( 2 )

整数型と関数型，ペア型とヴァリアント型等は互いに部分型とはなりえない．したがって，

このような制約が存在した場合は型エラーとする．具体的には，以下の処理をする．

( 1 ) v� から整数型，関数型，ペア型，ヴァリアント型のノード，または v⊥ へ到達可能

な場合には，型エラーとする．

( 2 ) 整数型，関数型，ペア型，ヴァリアント型のノード，または v� から v⊥ へ到達可能

な場合には，型エラーとする．

( 3 ) 整数型，関数型，ペア型，ヴァリアント型のノードから違う種類の整数型，関数型，

ペア型，ヴァリアント型のノードへ到達できる場合には，型エラーとする．

ステップ ( 3 )

ステップ ( 3 )の概要を図 11 に，定義を図 12 に示す．図中で，τ1 �∼ τ2 は τ1 と τ2 が整

数型，関数型，ペア型，ヴァリアント型のいずれかで，一番外側の型構築子が互いに異なる

ことを表す．このステップでは，各型変数から出る辺を 1つに集約するために，「型変数か

ら到達可能な型の集合」に対応するノードを V に追加する．たとえば，vα から到達可能な

ノードの型の集合 S が

S =

{〈l1 : τ11, . . . , ln : τ1n | τw1〉,
. . .

〈l1 : τm1, . . . , ln : τmn | τwm〉}
であった場合は，

( 1 ) 型の集合 S に対応するノード vS と，l1, . . . , ln とワイルドカードの各ラベルの要素
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図 9 制約解消アルゴリズムの概要（ステップ ( 1 )）
Fig. 9 Overview of constraint solving algorithm (Step ( 1 )).

の型に対応するノード vα1 , . . . , vαn , vαw を V に追加する．

( 2 ) 各 vαi から，vτ1i , . . . , vτmi への辺と，vαw から，vτw1 , . . . , vτwm への辺を E に追加

(V,E) → (V,E ∪ {(vτ ′
1
, vτ1), (vτ2 , vτ ′

2
)}) if (vτ1→τ2 , vτ ′

1→τ ′
2
) ∈ E+

(V,E) → (V,E ∪ {(vτ1 , vτ ′
1
), (vτ2 , vτ ′

2
)}) if (vτ1×τ2 , vτ ′

1×τ ′
2
) ∈ E+

(V,E) → (V,E ∪ {(vτ1 , vτ ′
1
), . . . , (vτn , vτ ′

n
), (vτw , vτ ′

w
)})

if (v〈l1:τ1,...,ln:τn|τw〉, v〈l1:τ ′
1,...,ln:τ ′

n|τ ′
w〉) ∈ E+

図 10 制約解消アルゴリズム（ステップ ( 1 )）
Fig. 10 Constraint solving algorithm (Step ( 1 )).

図 11 制約解消アルゴリズムの書き換え（ステップ ( 3 )）
Fig. 11 Graph rewriting of the constraints solving algorithm (Step ( 3 )).

する．

( 3 ) vα から出ている辺を最終的に削除する辺集合 Edel に追加して，辺 (vα, vS)を E に

追加する．

関数型，ペア型の場合も，同様に辺の集約を繰り返す．また，ある型変数のノード vα か

ら整数型，関数型，ペア型，ヴァリアント型のうち 2つ以上の異なる種類の型のノードに到

達できる場合には，ノード vα からの辺をノード v⊥ への辺のみにする．さらに，ある型変

数のノード vα からノード v⊥ へ到達可能な場合にも，ノード vα からの辺をノード v⊥ への

辺のみにする．最後に E から Edel を除く．
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(V, E) → (V, E, ∅)

(V ∪ {vα}, E, Edel) → (V ∪ {vα}, E ∪ {(α, vint)}, Edel ∪ {(vα, vτ ) ∈ E | τ = int})
if (vα, vint) ∈ E+ and vα ∈ {v | (v, v′) ∈ Edel}

(V ∪ {vα}, E, Edel) →
(V ∪ {vα, vS,α1×α2 , vα1 , vα2},

E ∪ {(vα, vS,α1×α2 )} ∪ {(vα1 , vτ1 ), (vα2 , vτ2 ) | τ1 × τ2 ∈ S}, Edel ∪ {(vα, vτ ) ∈ E})
if S = {τ1 × τ2 | (vα, vτ1×τ2 ) ∈ E+} = ∅ and V does not contain a node of the form vS,τ

(α1 and α2 are fresh.)

(V ∪ {vα}, E, Edel) → (V ∪ {vα}, E ∪ {(α, vS,α1×α2 )}, Edel ∪ {(vα, vτ ) ∈ E})
if S = {τ1 × τ2 | (vα, vτ1×τ2 ) ∈ E+} = ∅, vS,α1×α2 ∈ V, and vα ∈ {v | (v, v′) ∈ Edel}

(V ∪ {vα}, E, Edel) →
(V ∪ {vα, vS,α1→α2 , vα1 , vα2},

E ∪ {(α, vS,α1→α2 )} ∪ {(τ1, α1), (α2, τ2) | τ1 → τ2 ∈ S}, Edel ∪ {(vα, vτ ) ∈ E})
if S = {τ1 → τ2 | (vα, vτ1→τ2 ) ∈ E+} = ∅ and V does not contain a node of the form vS,τ

(α1 and α2 are fresh.)

(V ∪ {vα}, E, Edel) → (V ∪ {vα}, E ∪ {(vα, vS,α1→α2 )}, Edel ∪ {(vα, vτ ) ∈ E})
if S = {τ1 → τ2 | (vα, vτ1→τ2 ) ∈ E+} = ∅, vS,α1→α2 ∈ V, and vα ∈ {v | (v, v′) ∈ Edel}

(V ∪ {vα}, E, Edel) →
(V ∪ {vα, vS,〈l1:τ1,...,ln:τn|τw〉, vα1 , . . . , vαn , vαw},

E ∪ {(vα, vS,〈l1:τ1,...,ln:τn|τw〉)} ∪ {(vαi
, vτi

), (vαw , vτw ) | 〈l1 : τ1, . . . , lm : τm | τw〉 ∈ S},

Edel ∪ {(vα, vτ ) ∈ E})
if S = {〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉 | (vα, v〈l1:τ1,...,ln:τn|τw〉) ∈ E+} = ∅ and

V does not contain a node of the form vS,τ

(α1, . . . , αn and αw are fresh.)

(V ∪ {vα}, E, Edel) → (V ∪ {vα}, E ∪ {(vα, vS,〈l1:τ1,...,ln:τn|τw〉)}, Edel ∪ {(vα, vτ ) ∈ E})
if S = {〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉 | (vα, v〈l1:τ1,...,ln:τn|τw〉) ∈ E+} = ∅,

vS,〈l1:τ1,...,ln:τn|τw〉 ∈ V, and vα ∈ {v | (v, v′) ∈ Edel}

(V ∪ {vα}, E) → (V ∪ {vα}, (E \ {(vα, vτ ) ∈ E}) ∪ {(vα, v⊥)})
if {(vα, vτ1 ), (vα, vτ2 ) ∈ E | τ1 ∼ τ2} = ∅ or (vα, v⊥) ∈ E+

(V, E, Edel) → (V ∪ {v�}, (E \ {(vα, vτ ) ∈ E}) ∪ {(vα, v�)}, Edel)

if {vτ | (vα, vτ ) ∈ E+, τ is neither a type variable nor �} = ∅

図 12 制約解消アルゴリズム（ステップ ( 3 )）
Fig. 12 Constraint solving algorithm (Step ( 3 )).

解 の 抽 出

以上のステップによって，各型変数に対応するノードからは 1つの辺しか出ていないグラ

フとなる．すなわち，このグラフに対応して

α1 <: τ1, . . . , αn <: τn

図 13 型推論の例
Fig. 13 Example of type inference.

という制約が得られる．ここで，τ1, . . . , τn は型変数ではなく，α1, . . . , αn は互いに異なる．

したがって，αi <: τi の解を αi = μαi.τi とおき，順に変数を消去することによって，解を

得ることができる．

3.3 型推論の例

プログラム M として fst (pruneδ(2, 3)) を考える．M より得られる制約 C(M) ∪
{αM <: int}をグラフで表現すると，図 13の実線のようになる．これに対してステップ ( 1 )

を行うと，破線が追加される．このグラフはステップ ( 3 )によって α3 と αsnd に対応する

ノードから出る辺は �ノードへの辺のみとなる．これにより得られたグラフから δ を求め

ることを考える．グラフより，{δ <: αM × αsnd, αsnd <: �, αM <: int, . . .}という制約が
得られる．したがって，解を δ = μδ.αM × αsnd, αsnd = μαsnd.�, . . . とおき，代入を繰

り返すことによって δ = μδ.((μαM .int)× (μαsnd.�)) ≈ int×�を得ることができる（た
だし，τ1 ≈ τ2 は τ1 <: τ2 かつ τ2 <: τ1 を表す）．

3.4 アルゴリズムの正当性

以下では，3.2 節の制約解消アルゴリズムの正当性を議論する．

停 止 性

ステップ ( 1 )では，辺をグラフに追加するだけでありノードは追加しないので，必ず停

止する．ステップ ( 3 )では，追加するノードは，ステップ ( 3 )の開始時点に存在するノー

ド（初期制約の型に対応するノード）の部分集合 S に対応するノードとその子ノードのみ
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である．したがって，追加されるノードの数は，有限（ステップ ( 3 )の開始時点のノード

数 N に対して 2N の定数倍）であり，ステップ ( 3 )も必ず停止する．

健 全 性

ステップ ( 1 )は，グラフの辺を部分型関係の制約とみたときに，部分型制約の等価変換

になっていることが容易に確かめられる．

ステップ ( 3 )の書き換えは，α<: τ1, . . . , α<: τk, α<:β1 <: τ ′
1, . . . , α<:βm <: τ ′

mという

制約を α <: γ, γ <: τ1, . . . , γ <: τk, γ <: τ ′
1, . . . γ <: τ ′

m, β1 <: τ ′
1, . . . βm <: τ ′

m という制約に

変える操作に対応する．ここで，α<:βiという型変数どうしの制約は失われるため，ステッ

プ ( 3 )の書き換えによって得られる制約の解が元の制約の解であるとは限らない（逆は成

り立つ）．たとえば，α <: β <: intからは ∃γ.(α <: γ <: int∧β <: int)が得られ，α = int，

β = ⊥は後者の解であるが，前者の解ではない．しかしながら，「解の抽出」の項で述べた，
α <: τ の解として α = μα.τ を選ぶ（上の例では α = β = intを選ぶ）という戦略を用い

れば，元の制約の解になっている．したがって，アルゴリズム全体としては，健全である．

最 適 性

τ に関数型が含まれないとき，α = μα.τ はα<:τ の最大解である．すなわち，τ1<:[τ1/α]τ

ならば τ1 <: μα.τ が成り立つ．したがって，上記「解の抽出」で述べた戦略をとることに

よって，関数型を含まない型については，部分型関係に関して最大の解になっている．すわ

なち，pruneの挿入個所の項の型が関数型を含まない場合，本アルゴリズムによって得ら

れる prune の型注釈は最適であることが分かる．

4. 実装と評価

前章までに述べた理論に基づき，末永らによるストリーム処理プログラム生成器 X-P 18)

に部分バッファリングの自動挿入器を組み込んで拡張した．木構造処理プログラムからスト

リーム処理プログラムへの変換は以下のステップからなる．

( 1 ) アクセス順序を解析し，バッファリング命令を挿入する．

( 2 ) バッファリング命令が挿入された位置に pruneδを挿入する．

( 3 ) 3 章で述べた型推論アルゴリズムに基づき，pruneの型注釈 τ = σδ を求める．

( 4 ) pruneτ (buffer M)を bufferτ M に置き換える．

( 5 ) 木構造処理命令をストリーム処理命令に置き換える．

( 1 )および ( 5 )は Suenagaらの枠組みと実装8),17),18) を再利用した．ここで，4番目の

ステップにおける bufferτ は，入力木の不要部分を削除しながらメモリにコピーする命令

bufferτ = buffer(τ,∅)
buffer(α,F ) = F (α)

buffer(�,F ) = skiptree

buffer(⊥,F ) = buffer

buffer(〈l1:τ1,...,ln:τn|τw〉,F ) = λx.case x of

〈l1 = x1〉 ⇒ 〈l1 = buffer(τ1,F ) x1〉
| · · ·
| 〈ln = xn〉 ⇒ 〈ln = buffer(τn,F ) xn〉
| 〈 = xw〉 ⇒ 〈lx = buffer(τw,F ) xw〉

buffer(μα.τ,F ) = fix(f, x,buffer(τ,F [α�→f ]) x)

図 14 bufferτ の定義の抜粋
Fig. 14 A Part of the Definition of bufferτ .

である．bufferτ は，入力木を読み捨てる関数 skiptreeと，部分木をすべてコピーする命

令 bufferを用いて実現することができる．図 14 にその抜粋を示す．実装では，ヴァリア

ントに対するパターンマッチでラベルを束縛することができるため，ヴァリアント型に対す

る bufferτ の定義の最後の行では，lx に xのラベルが束縛されるものとした．

なお，前章までの不要データ除去変換の定式化では，一般の組およびヴァリアントからな

る言語を対象としたが，実際の実装は，1 章のプログラム例で用いたような，XMLデータ

を表現するためのラベル付きの木構造データに特化された言語を対象としている．

本論文の手法の有効性を評価するため，XML処理のベンチマーク集 XMark 16)に含まれ

る例題について，(1)木構造処理プログラムをそのまま実行した場合，(2)改良前の X-Pに

よって生成されるストリーム処理プログラムを実行した場合，(3)本論文の改良後に生成さ

れるストリーム処理プログラムを実行した場合，について最大ヒープ使用量および計算時間

を比較した．実験に用いたプログラムは，図 15 のようなオークションのデータについて以

下のような計算を行うプログラムである．

• Q8：人の名前とその人が購入した品物の数のリストを取得

• Q11：各人に対して，現在取扱い中の品物の価格がその人の収入の 0.02%を超えない

ものの数を取得

• Q12：平均収入より多くの収入を得ている人に対して，現在取扱い中の品物の価格がそ

の人の収入の 0.02%を超えないものの数を取得
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<site>

...

<people>

<person id="person0">

<name>Ryosuke Sato</name>...<profile income="9876.00">...</profile>

</person>

...

</people>

...

<open_auctions>

<open_auction> ... <bidder>...</bidder> ... </open_auction>

...

</open_auctions>

<closed_auctions>

<closed_auction> ... <buyer person="person0"/> ... </closed_auction>

...

</closed_auctions>

</site>

図 15 ベンチマークの入力データ例
Fig. 15 Sample input of benchmark.

XMark のプログラムは XML データベースのクエリ言語を用いて記述されているため，

ストリーム処理生成器 X-P への入力のための木構造処理プログラムは手動で作成した．

実験結果を表 1 に示す．実験は，CPUが Core 2 Duo E6600，1.5GBのメモリを搭載

した PC を用いて，Vine Linux 4.2 上で行った．左側の 3 つがそれぞれの問題に対する

最大ヒープ使用量の表であり，右側の 3つがそれぞれの問題に対する計算時間の表である．

各表で tree は木構造処理プログラム，whole は Suenaga らによる既存のバッファリング

プログラム，partは部分バッファリングプログラムを表しており，表の列は各入力データ

サイズに対応している．プログラムで使われるデータ people，closed auctions および

open auctions はそれぞれ別のレコードとなっているため，すべてのプログラムで入力

データのサイズに比例してメモリ使用量も増えている．しかしながら，部分バッファリング

表 1 メモリ使用量と実行時間
Table 1 Memory consumption and execution time.

(a) メモリ使用量 [kB]

Q8 1 11 101 219 549[MB]

tree 2304 22864 227656 455720 1145680

whole 760 7072 71600 144248 359320

part 320 3008 29344 60464 143376

Q11 1 11 101 219 549[MB]

tree 2304 22872 227672 455720 1145680

whole 1048 10272 104256 204368 513824

part 416 4016 37176 78856 197616

Q12 1 11 101 219 549[MB]

tree 2104 20656 205384 412552 1035864

whole 904 8888 88040 177112 443408

part 312 2888 28824 57208 142640

(b) 実行時間 [秒]

Q8 1 11 101 219 549[MB]

tree 0.06 0.94 84.7 340 4568

whole 0.05 0.93 81.3 353 2558

part 0.04 0.72 77.0 360 2328

Q11 1 11 101 219 549[MB]

tree 0.18 2.60 286 1410 17424

whole 0.16 2.19 248 1101 11959

part 0.07 2.08 245 1152 9062

Q12 1 11 101 219 549[MB]

tree 0.06 0.88 60.4 309 3127

whole 0.10 0.82 56.9 270 2753

part 0.04 0.72 52.8 226 1637

でのメモリ使用量は既存のバッファリング手法でのメモリ使用量の半分以下となっており，

本論文の手法の有効性が確認できる．たとえば Q11の場合，通常のバッファリング命令が

挿入されたプログラムを見てみると，peopleと open auctionsの全体をバッファリング

している．しかし，people中で実際に必要なのは各 personの nameおよび profileと

であるため，それ以外は無駄なバッファリングとなっている．部分バッファリングが挿入さ

れたプログラムを見ると，name および profile のみがバッファリングされるようになっ
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ており，これによりメモリ使用量が減っている．また，実行時間を見ると，おおむね tree，

whole，partの順に計算が早く終わっていることが分かる．実行時間がこの順になっていな

いものもあり，キャッシュ等の要因が考えらえるが，はっきりした原因は不明である．

5. 関 連 研 究

本研究の不要データ除去変換と関連が深い研究として，Mogensenの使用法解析10) があ

る．使用法解析では，遅延評価に基づく関数型言語を対象とし，データの各部分の使用回数

（0回，たかだか 1回，任意回）を型を用いて解析する．評価戦略の違いはあるものの，彼

の解析において「たかだか 1回」という使用法を「任意回」と同一視すれば，本論文で扱っ

た必要性解析に応用することができる．しかしながら，彼の解析ではあらかじめ与えられた

単純型に使用法を付加して推論するという手法をとっているため，リスト等の再帰データ型

の各要素の使用回数はすべて同一となってしまい，本論文の解析精度よりも劣る．たとえば

次のようなプログラムを考える．

fun sumodd l =

case l of [] -> 0

| x::l’ -> x + sumeven l’

fun sumeven l =

case l of [] -> 0

| _::l’ -> sumodd l’

Mogensen の解析では，関数 sumodd の引数の型は μα.1nil + cons int1 × α と

なり，要素はすべて使用されるかもしれないと推論される．一方，我々の解析では

μα.〈nil, cons : int × 〈nil, cons : �× α〉〉と推論され，リストの奇数番目の要素のみが使
用され，偶数番目の要素は不要であることが分かる．このような精度の違いは，XMLデー

タのようにその構造が静的に完全に定まっていないデータの処理プログラムの解析におい

て重要だと思われる．たとえば，XPath 2) で/site//person/nameと表現されるノードのみ

が使われるプログラムを考える．我々の枠組みを用いれば，このプログラムの引数の型は

〈site : μα.〈person : 〈name : ⊥ | �〉 | α〉 | �〉と推論することができ，siteの子孫である

personの子の nameの下だけが必要なデータとしてバッファリングされることになる．

そのほかに，関連する解析として，関数の引数を必要とするか否かの解析として正格性解

析3),5),6),9),11),19)，計算結果に寄与しないコードを推論・除去する不要コード除去1),4),7) 等

がある．正格性解析では，データの部分構造まで解析するもの6),19) もあるが，Mogensen

の解析10) と同様，再帰データ構造の各要素ごとに異なる使用法を推論することはできない．

不要コード除去では，本論文の pruneのようなデータの削除命令を挿入する代わりに，不

要な計算コードそのものを削除するという点で，より効率の良いプログラムを生成できる．

しかしながら，Kobayashiの解析7) ではヴァリアントを含む再帰データ型を扱っておらず，

Damiani 4) は再帰データ型を扱っているが，他の関連研究と同様，再帰データ構造に対す

る解析が荒い．

XMLのストリーム処理への変換に関する研究としては Nakanoら12)–14) のストリーム処

理変換器の生成があげられる．Nakanoらの枠組みではバッファリングの仕組みが本質的に

異なるので，本研究の部分バッファリングとの優劣は対象とするプログラムに依存すると思

われる．詳しい比較は今後の課題である．

6. まとめと今後の課題

本論文では，木構造処理プログラムからストリーム処理プログラムへの変換における部分

的バッファリング命令の挿入問題を，必要性解析の問題に帰着し，型に基づく解析手法を提

案した．

今後の課題として，より効率の良いバッファリングのために，DTD等の XMLの文書型

の情報を利用することがあげられる．
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付 録

A.1 定理 1 の証明

定理 1 は，通常の型システムの健全性と同様，progressおよび型保存の補題（補題 2 お

よび 3）の系である．そららの補題の前に，まず Pτ (v)の性質を示す．

補題 1. ∅ � v′ : τ ならば，v = Pτ (v′)は定義され，∅ � v : τ が成り立つ．

証明. 型の外側の再帰の深さ depthμ(τ)を

depthμ(τ) =

{
depthμ(τ ′) + 1 τ = μα.τ ′ の場合

0 それ以外
によって定義する．また，値 v のサイズ size(v)を

size(v) =

⎧⎪⎨
⎪⎩

size(v1) + size(v2) + 1 v = (v1, v2)の場合

size(v1) + 1 v = 〈l = v1〉の場合
0 それ以外

によって定義する．

補題の性質を (size(v), depthμ(τ))の辞書式順序による well-founded inductionによって

証明する．まず，τ の形によって場合分けを行う．

τ = μα.τ1のとき，τ ′ = [τ/α]τ1とすれば，型の構文的制限より，depthμ(τ ′) < depthμ(τ)

が成り立つ．よって帰納法の仮定より，v = Pτ ′v′ が定義され，∅ � v : τ ′ が成り立つ．規則

S-FoldUnfoldより，τ ′ <: τ が成り立つので，規則T-Subを用いて ∅ � v : τ が得られる．

τ = �のとき，Pτv′ = dなので明らか．

τ が上記以外の形の場合，v′ の構造に関する場合分けを行う．τ の形から，v′ �= d．

v′ = nのとき，τ = int．したがって，v = Pint(n) = nとなり，Γ � v : int

v′ = fix(f, x, M) のとき，τ = τ1 → τ2．したがって，v = Pτ1→τ2(fix(f, x, M)) =

fix(g, x,pruneτ2
(fix(f, x, M)x))となり，g : τ1 → τ2, x : τ1 � pruneτ2

(fix(f, x, M)x) : τ2

が成り立つ．規則 T-Fixより，∅ � v : τ1 → τ2 が得られる．

v′ = (v′
1, v

′
2)のとき，τ = τ1 × τ2．このとき，Γ � v′

1 : τ1 かつ Γ � v′
2 : τ2 であるから，帰

納法の仮定より v1 = Pτ1(v
′
1)および v2 = Pτ2(v

′
2)が定義され，Γ � v1 : τ1かつ Γ � v2 : τ2．

したがって，v = Pτ1×τ2(v
′) = (Pτ1(v

′
1),Pτ2(v

′
2))が定義され，Γ � v : τ1 × τ2 が成り立つ．
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v′ = 〈l = v′
1〉のとき，τ = 〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉．lによって場合分けを行う．l = li の

とき，Γ � v′
1 : τiであるから，帰納法の仮定より v1 = Pτi(v

′
1)が定義され，Γ � v1 : τi．した

がって，v = P〈l1:τ1,...,ln:τn|τw〉(〈l = v1〉) = 〈l = Pτi(v1)〉が定義され，Γ � v : 〈li : τi | ⊥〉
より Γ � v : 〈l1 : τ1, . . . , ln : τn | τw〉が成り立つ．l /∈ {l1, . . . , ln}のときも同様．

補題 2. ∅ � M : τ ならば，M は値，もしくはM −→ M ′ となるM ′ が存在する．

証明. ∅ � M :τ の導出に関する帰納法により示す．他の場合は通常の λ計算の型システムの

progressの証明と同様なので，導出の最後の規則がT-Pruneの場合のみ示す．このとき，あ

るM ′および τ ′についてM = pruneτM ′，∅ � M ′ :τ ′かつ τ ′<:τ が成り立つ．帰納法の仮

定より，M ′は値，もしくはM −→ M ′′となるM ′′が存在する．M ′が値の場合，補題 1 よ

りPτ (M ′)が定義され，評価規則E-Pruneより，M −→ Pτ (M ′)が成り立つ．M ′ −→ M ′′

を満たすM ′′ が存在する場合，評価規則 E-Contextより，M −→ pruneτM ′′ が成り立

つ．

補題 3. ∅ � M : τ かつM −→ M ′ ならば，∅ � M ′ : τ．

証明. ∅ � M : τ の導出に関する帰納法により示す．他の場合は通常の λ計算の型システム

の preservationの証明と同様なので，導出の最後の規則がT-Pruneの場合のみ示す．この

とき，あるM1 および τ ′ についてM = pruneτM1，∅ � M1 : τ ′ かつ τ ′ <: τ が成り立つ．

M1 が値の場合，M ′ = PτM1 であるから，補題 1 より，∅ � M ′ : τ が得られる．M1 が値

でない場合，M1 −→ M ′
1 かつM ′ = pruneτM ′

1 となるM ′
1 が存在する．帰納法の仮定よ

り ∅ � M ′
1 : τ ′ が成り立つ．したがって，規則 T-Pruneより ∅ � M ′ : τ が得られる．

定理 1 の証明. 補題 2 および 3 より明らかである．

A.2 定理 2 の証明

以下の補題は型判定の導出に関する帰納法により容易に示すことができる．

補題 4. ( 1 ) Γ � M : τ かつ x �∈ dom(Γ)ならば，任意の τ ′ について Γ, x : τ ′ � :τ が成

り立つ．

( 2 ) Γ, x : τ ′ � M : τ かつ x �∈ FV (M)ならば，Γ � M : τ が成り立つ．

( 3 ) Γ, x : τ ′
1 � M : τ かつ τ1 <: τ ′

1 ならば Γ, x : τ1 � M : τ が成り立つ．

以下では，σ が制約 C の解であることを，σ |= C と書く．定理 2 は以下の補題の系で

ある．

補題 5. 項M 中の pruneの注釈はすべて互いに相異なる型変数であるとする．また，M

の自由変数の集合を {x1, . . . , xn}とし，Γ = x1 : βx1 , . . . , xn : βxn とする．

( 1 ) σ |= C(M)ならば，σΓ � σM : σαM が成り立つ．

( 2 ) σΓ � σM : τ ならば，σ′ |= C(M)，σ′αM <: τ，σ′Γ = σΓかつ σ′M = σM を満た

す σ′ が存在する．

証明. (1)が成り立つことをM の構造に関する帰納法により示す．

以下では主要な場合についてのみ示す．

M = fix(f, x, M ′) の場合，C(M) = {βx → αM ′ <: αM , βx → αM ′ <: βf} ∪ C(M ′)．

帰納法の仮定および補題 4 より，σΓM , f : σβf , x : σβx � σM ′ : σαM ′ が成り立つ．

σ |= βx → αM ′ <: βf および補題 4 より，σΓM , f : σβx → σαM ′ , x : σβx � σM ′ : σαM ′ が

成り立つ．規則 T-Fixより，

σΓM � σM : σβx → σαM ′

が成り立つ．さらに，σ |= βx → αM ′ <: αM と規則 T-Subより，

σΓM � σM : σαM

が得られる．

M = M1 M2 の場合，C(M) = {αM1 <: γM1 →αM , αM2 <: γM1}∪ C(M1)∪C(M2)．帰

納法の仮定および補題 4 より，σΓM � σM1 : σαM1 かつ σΓM � σM2 : σαM2 が成り立つ．

σ |= {αM1 <: γM1 → αM , αM2 <: γM1}および規則 T-Subより，
σΓM � σM1 : σγM1 → σαM

σΓM � σM2 : σγM1

が得られる．したがって，規則 T-Appより，

σΓM � σM : σαM

が成り立つ．

M = case M ′ of 〈l1 = x1〉 ⇒ M1 | · · · | 〈ln = xn〉 ⇒ Mn | 〈 = xw〉 ⇒ Mw の場

合，C(M) = {αM1 <: αM , . . . , αMn <: αM , αMw <: αM , α′
M <: 〈l1 : βx1 , . . . , ln : βxn |

βxw 〉} ∪ C(M ′) ∪ C(M1) ∪ · · · ∪ C(Mn) ∪ C(Mw)．帰納法の仮定および補題 4 より，

σΓM � σM ′ : σαM ′ , σΓM � σMw : σαMw，かつ，各 i に対して σΓM � σMi : σαMi

が成り立つ．σ |= C(M)および T-Subより，
σΓM � σM ′ : σ〈l1 : βx1 , . . . , ln : βxn | βxw 〉
σΓM � σMw : σαM

σΓM � σMi : σαM
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が得られる．したがって，規則 T-Caseより，

σΓM � σM : σαM

が成り立つ．

M = pruneδM
′ の場合，C(M) = {αM ′ <: δ, δ <: αM} ∪ C(M ′)．帰納法の仮定よ

り，σΓM � σM ′ : σαM ′ が成り立つ．σ |= {αM ′ <: δ, δ <: αM} および規則 T-Sub より，

σΓM � σM ′ : σδ および σδ <: σαM が成り立つ．よって，規則 T-Pruneより，

σΓM � σM : σαM

が成り立つ．

(2)が成り立つことを σΓ � σM : τ の導出に関する帰納法により示す．導出の最後に用い

た規則により場合分けを行う．以下では主要な場合についてのみ示す．なお，σ1 ◦ σ2 は代

入の合成を表す．一方，σ1 ∪ σ2 は，dom(σ1 ∪ σ2) = dom(σ1) ∪ dom(σ2)，α ∈ dom(σ2)

ならば (σ1 ∪ σ2)(α) = σ2(α)，それ以外の場合は (σ1 ∪ σ2)(α) = σ1(α)によって定義され

る代入とする．

T-Fixの場合，σM = fix(f, x, σM ′)で τ = τ1 → τ2かつ σΓ, f : τ1 → τ2, x : τ1 � M ′ : τ2．

帰納法の仮定より，
σ′′ |= C(M ′) σ′′Γ = σΓ

σ′′βf = τ1 → τ2 σ′′βx = τ1

σ′′M ′ = σM ′ σ′′αM ′ <: τ2

を満たす σ′′ が存在する．したがって，σ′ = σ′′ ∪ {αM �→ τ1 → τ2} とすれば，要求されて
いる条件がすべて満たされる．

T-Appの場合，σM = σM1 σM2 で σΓ � σM1 : τ ′ → τ かつ σΓ � σM2 : τ ′．帰納法の

仮定より
σ1 |= C(M1) σ1αM1 <: τ ′ → τ

σM1 = σ1M1 σΓ = σ1Γ

σ2 |= C(M2) σαM2 <: τ ′

σM2 = σ2M2 σΓ = σ2Γ

を満たす σ1, σ2 が存在する．ここで，一般性を失わずに，dom(σ1) ∩ dom(σ2) = dom(Γ)

と仮定することができる．

σ′ = σ1 ∪ σ2 ∪ {αM �→ τ, γM1 �→ τ ′}
とおけば，要求されている条件がすべて満たされる．

T-Pruneの場合，σM = pruneσδσM ′ で τ = σδ，σΓ � M : τ ′ かつ τ ′ <: τ．帰納法

の仮定より
σ′′ |= C(M) σ′′αM <: τ

σΓ = σ′′Γ σM = σ′′M
を満たす σ′′ が存在する．ここで，σ′ = σ′′ ∪{δ �→ τ, αM �→ τ} とすると，要求されている
条件がすべて満たされる．
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