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1 はじめに
継続とは，ある時点における残りの計算のことであ
る．例えば，1+(2∗3)という計算で，2∗3を計算して
いる時の継続は「2∗3の結果を受け取ったら 1を足す」
となる．プログラムの中で継続を扱う方法に，プログ
ラム全体を継続渡し形式 (Continuation-Passing Style;

CPS)に変換するというものがある．これをCPS変換
という．CPS変換を行うとプログラム中の継続を管理
することができるので，コンパイラの中間言語に使わ
れる [1]など数々の応用がある．特に，Danvy/Filinski

によって定義された one-pass CPS変換 [7]は，変換時
に administrative redexと呼ばれる簡約基を簡約する
ことで変換結果のサイズを小さくすることができる．
本研究では，単純型付きラムダ計算に let多相を加え
た体系に対する one-pass CPS変換を定義し，その正
当性の証明を定理証明系言語 Agda [8]で定式化した．
CPS変換を定式化する際，変数束縛の管理は自明では
ない問題である．本研究では PHOAS (Parameterized

Higher-Order Abstract Syntax) [4, 3]を用いて束縛変
数を管理している．

2 多相の型
多相を含む型の定義は以下である．

τ = α | Nat | τ ⇒ τ (型)

σ = τ | ∀(λ̂α. σ) (型スキーム)

多相の型は単相の型 τ と多相の型スキーム σによって
表される．型 τ は，型変数 α，自然数型 Nat，そして
関数型 τ ⇒ τ によって定義される．型スキーム σは，
単相の型 τ と多相の型 ∀(λ̂α. σ)で定義される．ここ
で，λ̂α. σ はメタ言語の関数を表していて，本研究に
おいてはAgdaの関数である．これは PHOASを用い
た定式化によるものである．多相の型は「任意の型変
数 αを含むような型スキーム σ」として定義されてい
て，σの中で αは任意の型として扱われる．

3 let多相を含む項
型付きラムダ計算に let多相を加えた項を定義する．
本研究では，項は型を含んで定義されるため，項の定
義には型付け規則も含まれる．しかし一般的な型付け
規則では，PHOASを用いた定式化を行うことができ
ない．一般的な let項の型付け規則は以下である．

Γ ⊢ v1 : τ1 Γ, x : Gen(τ1, Γ) ⊢ e2 : τ2
Γ ⊢ let x = v1 in e2 : τ2

関数 Gen(Γ, τ1)とは，Γに自由に現れない，型 τ1 に
含まれる自由型変数を一般化する関数である．この関
数によって，v1の型を多相にし，xに割り当てて e2の
型付けを行うことで let項の型付けを行なっている．し
かし，PHOASを用いた定式化において変数は全てメ
タ言語の関数によって束縛されているため，自由変数
を表すことはできない．そのため，この型付け規則を

定式化することは困難である．そこで，本研究では以
下の新しい let項の型付け規則を扱うことにした．

∀̂τ1. (σ1 > τ1 → Γ ⊢ v1 : τ1) Γ, x : σ1 ⊢ e2 : τ2
Γ ⊢ let x = v1 in e2 : τ2

この型付け規則では，まず xに多相の型スキーム σ1

を割り当てた上で e2の型付けを行い，v1は σ1を具体
化して得られる任意の単相の型 τ1を持つ，という定義
になっている．ここで，σ1 > τ1は型スキーム σ1を具
体化すると型 τ1 となることを表す関係である．以後，
この関係を Inst関係と書く．この型付け規則を用い
ることで，以下のように項を定義した．

v = x | n | λ (λ̂x. e) (値)

e = v | e@ e | let (λ̂p. v) (λ̂x. e) (項)

値 vは，変数 x，数 n，そしてラムダ抽象 λ (λ̂x. e)で
定義される．ラムダ抽象の束縛変数はメタ言語の関数
で管理される．項 eは，値 v，関数適用 e@ e，そして
let項 let (λ̂p. v) (λ̂x. e)で定義される．let項の本体部
分である λ̂x. eは，束縛変数である xをメタ言語の関
数で管理している．値部分である λ̂p. v はメタ言語の
関数を用いているが，PHOASによるものではなく型
付け規則の値部分の型付けにおいて Inst関係を受け
取る部分を表しており，つまり pは Inst関係である．
このように定義することで，eの中では xは多相に扱
われるが vの型は単相に定義することができる．

4 CPS変換の定義における問題
3節で定義した項を用いてCPS変換を定義すると一
つ問題が生じる．まず，CPS変換を行うと型が変化す
るため，型のCPS変換を定義しなければならない．型
の CPS変換は ⌊τ⌋と書く．それを踏まえて CPS変換
の定義を行うと，let項において型が合わなくなる．let
項の CPS変換は以下のように定義したい．

⌊let (λ̂p. v1) (λ̂x. e2)⌋S
= let (λ̂p′. ⌊(λ̂p. v1) p′⌋V) (λ̂x. ⌊e2⌋D (λ (λ̂a. κ a)))

ここで，⌊v⌋Vは値に対するCPS変換を，⌊e⌋S，⌊e⌋Dは
項に対するCPS変換を表している．項に対するCPS変
換が二種類あるのはDanvy / Filinskiの one-pass CPS

変換 [7]による．この変換では，(λ̂p′. ⌊(λ̂p. v1) p′⌋V)の
部分で型が合わなくなってしまう．理由は，型のCPS

変換である．Inst関係 pは CPS変換前の let項のも
のなので，型は σ1 > τ1を持つ．しかし，Inst関係 p′

は CPS変換後の let項のものなので，型は ⌊σ1⌋ > τ1
となってしまい，λ̂p. v1に p′を適用することができな
い．p′から pを計算することができればこの問題は解
決するが，それは単純に求められるものではない．そ
こで，本研究では型の CPS変換を避けるため，新し
い項を定義することにした．



5 CPS項
CPS変換後の項として，CPS項を以下のように定
義する．この項はDanvyによる定義 [5]を参考に定義
されている．

c = k | λK (λ̂x. e) (継続)

v = x | n | λC (λ̂(x, k). e) (値)

e = v | v@C (v, k) | k@K v |
letC (λ̂p. v) (λ̂x. e) (項)

以後，3節の項をDS項と書く．DS項と比べると，CPS
項には継続が増えていることがわかる．継続 cは，継
続変数 k，そして継続を表す抽象 λK (λ̂x. e)によって
定義される．この抽象は引数が一つとなっている．値
vは，変数 x，数 n，そしてラムダ抽象 λC (λ̂(x, k). e)

で定義される．値のラムダ抽象は引数が二つになって
いて，これは DS項のラムダ抽象を CPS変換するこ
とで起こる項の形の変化を項自身の定義に組み込んで
いることによる．項 eは，値 v，ラムダ抽象の関数適
用 v@C (v, k)，継続の関数適用 k@K v，そして let項
letC (λ̂p. v) (λ̂x. e)で定義される．ラムダ抽象は必ず引
数を二つ持つように定義されているので，ラムダ抽象
の関数適用も二つの引数を適用するような定義となっ
ている．そして，ラムダ抽象の関数適用とは別に，継
続の関数適用を定義していて，こちらは引数を一つ受
け取るような定義となっている．ラムダ抽象とラムダ
抽象の関数適用の型付け規則は以下となる．

Γ, x : τ2, k : τ1 ⇒ Nat ⊢ e : Nat

Γ ⊢ λC (λ̂(x, k). e) : τ2 ⇒ τ1

Γ ⊢ v1 : τ2 ⇒ τ1 Γ ⊢ v2 : τ2 Γ ⊢ k3 : τ1 ⇒ Nat

Γ ⊢ v1 @
C (v2, k3) : Nat

λC (λ̂(x, k). e)は，二つ引数を受け取るが，最終的に
は DS項の関数型と同じ型 τ2 ⇒ τ1で型付けされてい
る．また，v1 @

C (v2, k3)では，v1は CPS項の関数を
表すが，DS項と同じ関数型 τ2 ⇒ τ1 を持つと定義さ
れている．このように CPS項のラムダ抽象の型付け
を行うことで，CPS変換前後で同じ型を使うことが可
能となる．したがって型の CPS変換も不要となるた
め，4節の問題は起こらずにCPS変換を定義すること
ができる．

6 正当性の証明
let多相を含むラムダ計算に対する one-pass CPS変
換の正当性の証明を行う．まず，証明にあたって継続
に対して以下の制約を設ける必要がある．

定義 1 staticな継続 κについて，(λ̂y. v1(y))[⌊v⌋V] 7→
v′1 を満たす CPS 値 v1，v′1 と DS 値 v に対して
(λ̂y. κ (v1(y)))[⌊v⌋V] 7→ κ v′1 を満たすならば κ は
schematicであるという．

(λ̂y. v1(y))[v] 7→ v′1は代入を表す関係で，v1に含まれ
る y に v を代入すると v′1 となることを意味する．こ
の定義は「継続 κが schematicであるというのは，引
数の構造を変更しないことである [7]」という意味であ
る．正当性の証明に用いる継続は必ず schematicでな
ければならない．以下が，証明したい定理である．

定理 2 DS項 eと e′が e⇝ e′を満たすならば，static

で schematicな継続 κについて ⌊e⌋S κ⇝ ⌊e′⌋S κを満
たす．

e⇝ e′は簡約を表す関係で，eは e′に簡約できること
を意味する．定理 2は，簡約関係にある項は CPS変
換を行なっても簡約関係を維持する，ということを表
している．証明は，e⇝ e′の導出に関する帰納法で行
う．内容は省略するが，二つほどの補題を証明するこ
とで，手で証明する場合と同程度の長さで示すことが
できた．

7 まとめ
Agdaで型付きラムダ計算を let多相で拡張した体系
について one-pass CPS変換を定義し，その正当性を
証明した．
変数束縛は PHOASを用いて管理することで，α変
換などの煩雑な定義を避けることができた．PHOAS

を用いて let項を表現するために，新しく Inst関係を
定義した．その結果，CPS変換を定義する際に型の不
一致という問題が発生したが，CPS変換前後で同じ型
を使うための CPS項を定義することで回避した．
DS項からCPS項への one-pass CPS変換を定義し，
正当性を証明した．証明は手で証明を書く場合とほぼ同
程度の長さで定式化できた．コードは全部で約 1000行
となっており，これは十分短い定式化であると言える．
今後は，さらに shift/reset [6]を加えた体系に対す
る selective CPS変換 [2]の正当性の証明を行いたい．
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