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概要

型安全インタプリタ [1]とはプログラミング言語の意味論仕様の実装方
法のひとつである。型安全インタプリタの重要な特徴は、メタ言語の型検
査を通して対象言語の型安全性を証明できることである。対象言語を実用
的な言語機能で拡張するとき、型安全インタプリタに証明項を追加して、
その機能が型安全に動作することを証明する必要がある。こうした証明項
はインタプリタの実装を繁雑にするという問題がある。本研究の目的は、
エフェクトやコエフェクトを持つ言語の型安全インタプリタの簡潔な実装
を支援するライブラリの開発である。本論文では、特にエフェクト言語の
型安全インタプリタの実装に有効な抽象化を分析するため、限定継続命令
(shift/reset)を持つ言語 λs/r と、代数的エフェクトとハンドラを持つ
言語 λe[16]の型安全インタプリタを依存型言語Agda[11]を使って実装し
た。抽象構文木の変数束縛に PHOAS[6]を用い、インタプリタを継続渡
しスタイル (CPS)で実装することで、CPS意味論の書き下しとして型安
全インタプリタを実装できる。
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第1章 はじめに

あるプログラミング言語のインタプリタを別のプログラミング言語で
実装するとき、対象言語 (実装される側の言語)の意味論の仕様をメタ言
語 (実装する側の言語)の上で定義することになる。対象言語の意味論を、
メタ言語で定義することを目的に書かれるインタプリタを、定義インタプ
リタという。
対象言語が型付きである場合、その型システムを実装する方法は複数あ
る。一つは、インタプリタとは別に型検査器を実装するという方法があ
る。このとき、型安全性、すなわち型検査器を通過した対象言語のプログ
ラムに対して、インタプリタは未定義の動作をしないという性質が重要
になる。型検査器を別個に作成する方法では、型安全性の証明を得るた
めに、CoqやAgdaなどによる形式化が必要であり、これが言語実装者に
とっての負担であった。
これを解決するために提唱されたのが、型安全インタプリタ (intrinsically-

typed inrterpreter)[1]である。型安全インタプリタは、定義インタプリタ
の実装方法の一種である。型安全インタプリタの利点は主に以下の二つで
ある。

• 実行可能な形式なので、意味論のテストが可能である。

• インタプリタがメタ言語の型検査を通過すれば、対象言語の型安全
性が証明される。

特に重要なのは 2つ目である。メタ言語上の型安全インタプリタの型で対
象言語の型安全性の言明を表すことで、カリー=ハワード同型により、型
安全インタプリタの本体は、対象言語の型安全性の証明とみなすことがで
きる。
対象言語を実用的な言語機能で拡張するとき、型安全インタプリタに証
明項を追加して、その機能が型安全に動作することを証明する必要があ
る。こうした証明項はインタプリタの実装を繁雑にするという問題があ
る。先行研究 [3, 14]は、インタプリタの実装を抽象化し、証明項を隠す
ことでこの問題に対処している。例えば、Poulsenら [3]は、可変状態を
持つ言語の型安全インタプリタを実装するためのライブラリを開発した。
この言語の型安全インタプリタは、可変状態の数が評価に従って増えるこ
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とを示す証明項を持つ。しかしこうした証明項は意味論実装に直接関係が
なく、これらを明示的に扱えばインタプリタ定義は繁雑になってしまう。
この問題を解決するために、Poulsenらはモナドを利用した抽象化で証明
項をカプセル化し、インタプリタの簡潔な実装をサポートしている。
本研究の目的は、エフェクトやコエフェクトを持つ言語のインタプリタ
を簡潔に実装するためのライブラリを開発することである。本論文は特に
エフェクトに注目し、エフェクト言語の型安全インタプリタにどのような
抽象化が有効かを分析するため、限定継続命令 (shift/reset) を持つ言
語 λs/r と、代数的エフェクトとハンドラを持つ言語 λe[16]の型安全イン
タプリタを実装した。実装には依存型言語の Agda[11]を用い、2つの言
語の型付き抽象構文木の変数束縛には PHOAS[6]を用いた。また、λs/r、
λeは明示的に継続を操作する機構があるため、インタプリタはCPSで記
述した。

• λs/rの型付き抽象構文木は、実行前と実行後の文脈が返す型の 2つ
を保持する。型安全インタプリタは、shift/resetのための CPS

意味論 [8]に基づいて実装した。

• λeの型付き抽象構文木は、項が実行する可能性のあるオペレーショ
ンの集合を保持する。代数的エフェクトとハンドラのためのCPS変
換 [9] に基づき、λeの CPS意味論を構築し、それに対応する CPS

インタプリタを記述した。

また、抽象構文木定義にPHOASを使うことによる利点は主に以下の 2つ
である。

• 対象言語における変数への代入がメタ言語の関数適用によって型安
全に行われるので、メタ言語で代入規則を定義する必要がない。

• インタプリタの継続と、対象言語の関数が同じメタ言語レベルで扱
われるため、継続の操作のために特別な命令をメタ言語で定義する
必要がなく、CPS意味論さえあれば、それを直接書き下す形でイン
タプリタを記述できる。

本論文の構成は以下の通りである。 2章で、STLCのための型安全イ
ンタプリタの具体的な実装を通じて、本研究のアプローチについて説明す
る。 3章で、STLCを限定継続命令で拡張した言語のための実装を説明す
る。 4章で、STLCを代数的エフェクトとハンドラで拡張した言語のため
の実装を説明する。 ??章で関連研究を紹介し、最後に ??章でまとめと今
後の課題を述べる。
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第2章 実装例 : 単純型付きλ計算

単純型付きλ計算は純粋関数型言語の小さなモデルである。この章で
は、単純型付きλ計算のための型安全インタプリタの実装を通じて、この
アプローチについて説明する。

2.1 単純型付きλ計算
単純型付きλ計算の構文を以下に示す。

(型) τ ::= Unit | τ → τ

(項) t ::= unit | x | λx.t | t t
(値) v ::= unit | λx.t

(型環境) Γ ::= ∅ | Γ, x : t

型は Unit型と関数型からなる。項は変数 x、ラムダ抽象 λx.t、関数適
用 t tと、unitからなる。値はラムダ抽象 λx.tと unitのみからなり、項
はこれらの値のうちのどれかに評価されることになる。
型環境 Γは、束縛された変数と、それが参照する値の型のペアの集合

である。型付け判断 Γ ⊢ t : τ は型環境 Γのもとで項 tは τ 型を持つとい
う意味である。型規則は、型付け判断を導出するための推論規則である。
STLCの型規則を図 2.1に示す。規則T-Unitは unitがどの型環境にお
いても Unit型を持つことを表す。規則T-Varは、変数が型環境 Γで束
縛されているならば、対応する型をその変数の型にする規則である。規則
T-Absは、関数 λx.tに型を付ける規則である。関数本体 tが、引数の型
x : τ1を加えた型環境の元で τ2型になるとき、λx.tは τ1 → τ2型を持つ。
規則T-Appは τ1 → τ2型の関数に τ1の項を適用すれば τ2型になること
を表す。

2.2 CPS意味論
この節では、STLCの意味論を継続渡しスタイル [12]で記述する。意味

論は、STLCの項がどのように評価されるかを表す。ここでは、評価戦略
として左から右への値呼びをする。CPSで記述された評価関数は、「現在
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型規則
Γ ⊢ unit : Unit (T-Unit)

x : τ ∈ Γ

Γ ⊢ x : τ
(T-Var)

Γ, x : τ1 ⊢ t : τ2

Γ ⊢ λx.t : τ1 → τ2
(T-Abs)

Γ ⊢ t1 : τ1 → τ2 Γ ⊢ t2 : τ1

Γ ⊢ t1 t2 : τ2
(T-App)

Figure 2.1: STLCの型規則

行っている評価の結果の値を受け取り、残りの評価を行う関数」を引数に
受け取ることによって評価順序を規定する。この残りの評価を行う関数の
ことを継続というが、継続については 3章で詳細に説明する。
STLCの CPS意味論を図 2.2に示す。ξ[e]ρκは「環境 ρと継続 κのも

とで項 eを評価した結果」を表す。環境 ρは、変数が参照する値の集合で
あり、継続 κは、残りの評価を表す。unitの評価は、継続 κに unitを渡
し計算を再開させる。変数 xの評価は、環境 ρから対応する値を探し出
し、その値を継続に与える。関数 λx.tは、メタ言語における関数へ評価
される。その関数は引数の値 vと新しい継続 κ′を受け取り、xの値を現
在の環境に追加して κ′のもとで関数本体 tを評価する。関数適用 t1 t2の
評価は、t1、t2の順に評価し、最後にそれぞれの結果 f、vについて、f に
vと現在の継続 κを渡す。型規則より、f はラムダ抽象の評価結果である
はずなので、f v κがどのように処理されるかを理解するには、ξ[λx.e]ρκ

のケースを見るとよい。これによると、f v κは、環境に vを追加し、関
数 t1の本体を κのもとで評価する。関数適用の評価順序は ξに渡す継続
によって制御している。よってメタ言語の評価順序に依存しない。
次の節からは、STLCのための型付き抽象構文木と型安全インタプリタ
の実装を示す。

2.3 構文の実装
まず、型の定義にしたがって STLCの型を表すAgdaのデータ型 Tyを
図 2.3に定義する。各コンストラクタは、unit型と関数型を表す。関数型
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ξ[unit]ρκ = κ(unit)

ξ[x]ρκ = κ(ρ(x))

ξ[λx.e]ρκ = κ(λv.λκ′.ξ[e]ρ[v/x]κ′)

ξ[e1 e2]ρκ = ξ[e1]ρ(λf.ξ[e2]ρ(λv.f v κ))

Figure 2.2: STLCの CPS意味論

data Ty : Set where

Unit : Ty

⇒ : Ty → Ty → Ty

Figure 2.3: 型の構文実装

のコンストラクタは「引数型と返り値型の 2つを受け取り、型になる」と
読むことができる。
次に、型付き抽象構文木を以下に定義する。

data Expr (Var : Ty → Set) : Ty → Set where

型付き抽象構文木のAgdaにおける型は、STLCの型判断の言明 Γ ⊢ t : T

を表す。すなわち、ExprVar T は、STLCの T 型の項を表す型である。
Exprは Ty型の値を受け取って型になる。これはAgdaが持つ依存型の特
徴である。
ASTの設計にあたり、変数の名前解決にはPHOAS[6]を使用する。Expr

型が受け取る Var は PHOAS特有のパラメータで、変数が参照する値の
型を表す。これによって、無限再帰1 を起こすことなく、メタ言語の束縛

1PHOASの前身の HOASでは、以下のような定義になる。
data Expr : Set where
lam : (Expr → Expr) → Expr
このような定義は Agdaに許容されない。このコンストラクタによって以下のような無限
再帰を起こすプログラムが書けるからである。
p : Expr → Expr → Expr
p (lam f) = f
w : Expr → Expr
w x = p x x
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機構を使って、オブジェクト言語の変数を管理できる。
Expr型の各コンストラクタ定義を、STLCの型規則にしたがって実装
する。ここからは、Expr型のコンストラクタを、対応する型規則と共に
示す。特に、これらのコンストラクタの型は、引数型が型規則の仮定を表
し、返り値型が結論を表すということに注目すべきである。
unitコンストラクタは、型規則T-Unitを表し、自明にUnit型を持つ。

unit : Expr Var Unit Γ ⊢ unit : Unit (T-Unit)

varコンストラクタは、参照先のVarT 型の値を受け取ってT型の変数
を表す。VarT 型の値は、STLCにおける T 型の値に対応する。このコ
ンストラクタの型は型規則T-Varを表す。この規則の仮定 x : τ ∈ Γは、
varコンストラクタが参照先の値を引数に受け取っていることで保証され
る。∀{T}で囲まれた変数T は明示的に与える必要はなく、Agdaによっ
て推論させる。

var : ∀ {T} → Var T → Expr Var T

x : τ ∈ Γ

Γ ⊢ x : τ
(T-Var)

lamコンストラクタは、「A型の値を受け取り B型の項を返す関数」を
受け取って、A⇒ B 型の項になる。このコンストラクタが受け取る関数
は、メタ言語 (ここでは Agdaのこと)の関数であることに注意すべきで
ある。対象言語 (ここでは STLC)の変数束縛を、メタ言語の変数束縛で
表現している。これは PHOASの特徴である。

lam : ∀ {A B} → (Var A → Expr Var B) → Expr Var (A ⇒ B)

Γ, x : τ1 ⊢ t : τ2

Γ ⊢ λx.t : τ1 → τ2
(T-Abs)

appコンストラクタは関数適用を表す。このコンストラクタは、A⇒B

型の項と A 型の項を受け取り B 型の項になる。

app : ∀ {A B} → Expr Var (A ⇒ B) → Expr Var A → Expr Var B

Γ ⊢ t1 : τ1 → τ2 Γ ⊢ t2 : τ1

Γ ⊢ t1 t2 : τ2
(T-App)
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˜t : Ty → Set

˜t Unit = ⊤
˜t (A ⇒ B) = ∀{α : Set} → (˜t A) → (˜t B → α) → α

Figure 2.4: 型の変換の定義

このように、型付き抽象構文木は型システムの仕様を表現する。

2.4 型の変換の実装
この章の最終目的は、型付き抽象構文木に対する型安全インタプリタを
定義することである。インタプリタは STLCの項を Agdaの値へ評価す
るように設計する。したがって、インタプリタ実装のために STLCの型
をAgdaの型に対応させる関数が必要である。型の変換 ˜tの実装を図 2.4

に示す。⊤は Agda上の Unit型と解釈してよい。STLCの関数型の変換
結果は、˜tA型の引数と ˜tB →α型の関数で表される、関数適用後の継
続を受け取り、α型の値を返す Agdaの関数型である。˜tの本来の型は
Ty→ Set1であるが、Agdaの {-# –type-in-type #-}オプションを使うこ
とで Setと Set1の違いを無視している。

2.5 インタプリタの実装
これまでの定義を使うことで、型安全インタプリタを記述できる。ま
ず、インタプリタの型定義を以下に示す。

eval : ∀ {T} → Expr ˜t T → ˜t T

evale : ∀ {T α } → Expr ˜t T → (˜t T → α) → α

型安全インタプリタ evalは、トップレベルの項に対する評価関数であり、
T型の項を受け取り、˜tT 型の値へ評価する。これは、STLCの型安全性
「T型の項は、T型の値へ評価される」を表している。したがって、eval

関数がホスト言語の型検査を通れば、STLCの型安全性を証明したこと
になる。evalの本体は、evaleを用いて実装される。evaleは T型の項と、
˜tT →α型の継続を受け取り、α型の値へ評価する関数である。αは、継
続が最終的に返す値の型を表す。evalの本体は以下である。evalは与えら
れた項を空の継続 (id関数と等価) のもとで評価する。
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eval e = evale e (λ x → x)

evaleの実装はCPS意味論に基づいている。CPS意味論の評価関数 ξを
evaleとし、ξが行う評価計算を Agdaで書き下すことで、evaleの実装が
得られる。ここからは、各コンストラクタに対する evaleの動作を対応す
るCPS意味論と共に示す。特に、CPS意味論の式とインタプリタのプロ
グラムが類似していることに注目すべきである。
unitコンストラクタは、Agdaの⊤型の値である ttに評価される。なの
で、evaleは継続 k を tt で再開させる。ξが受け取る継続 κが、Agdaにお
ける evaleの引数 k として意味論と同様に扱える点に注目すべきである。

evale unit k = k tt

ξ[unit]ρκ = κ(unit)

varコンストラクタの評価は、単に参照先の値を返す。CPS意味論の、環
境から変数の参照先の値を取る ρ(x)は、varコンストラクタから引数 x を
取り出す操作に相当する。よって evaleは環境 ρに対応する引数を必要と
しない。

evale (var x) k = k x

ξ[x]ρκ = κ(ρ(x))

lamコンストラクタの評価結果は「引数の値を受け取り、ラムダ抽象の
本体に代入して生成される項を評価する関数」である。CPS意味論の、環
境に変数を追加する操作 ρ[v/x]は、lamコンストラクタの引数で、関数
本体を表す f を v に適用することに相当する。PHOASによる定義によっ
て、変数への値の代入をAgdaの関数適用で表現でき、別途の代入規則な
どを定義する必要がなくなっている。

evale (lam f) k = k $ λ v k’ → evale (f v) k’

ξ[λx.e]ρκ = κ(λv.λκ′.ξ[e]ρ[v/x]κ′)

appコンストラクタの評価は、これまでのコンストラクタと同様に、CPS
意味論の書き下しとして見ることができる。通常の型システムを持つ言語
では、fが関数でないことによるインタプリタの例外を考慮する必要があ
る。依存型言語のAgdaは、依存型パターンマッチングによって、e1の評
価後の型が t A → t Bであることを保証するため、このような例外を
除外できる。これは、メタ言語に依存型言語を使うことによる利点のひと
つである。
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evale (app e1 e2) k =

evale e1 $ λ f →
evale e2 $ λ v →
f v k

ξ[e1 e2]ρκ = ξ[e1]ρ(λf.ξ[e2]ρ(λv.f v κ))

以上のように、型付き構文木をPHOASで定義することによって、CPS
意味論の書き下しとして、インタプリタを定義することができる。以降の
章では、限定継続命令や代数的エフェクトとハンドラを持つ言語について
の、この方法による実装を説明する。
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第3章 限定継続命令による拡張

この章では、STLCを限定継続命令 shift/reset[8]で拡張した言語を
実装する方法を説明する。まず、3.1節, 3.2節で、継続の概念と答えの型つ
いて説明する。次に 3.3節で対象言語の構文と型システムを定義し、Agda
による構文実装を示す。最後に 3.4節で CPS意味論とインタプリタ実装
を示す。

3.1 継続
継続とは「ある時点での残りの計算」を表す概念である。具体的には、
ある計算 5 ∗ (2+ 3)− 4において、部分式 (2+ 3)の継続は 5 ∗ x− 4であ
る。ただし、xは (2 + 3)の計算結果で置き換えられる。また、限定継続
は、継続の範囲が定まっているものである。例えば、継続の範囲を< · >
で区切るとすると、計算 5 ∗ < (2 + 3)− 4 >において、(2 + 3)の継続は
x− 4となる。
shift/reset[8]は、限定継続をプログラム中で明示的に扱うための命
令である。resetは、継続の範囲を区切る命令である。reset(e)で囲まれ
た式 eの意味は変わらないが、継続は resetの内部までに限定される。例
えば、5 ∗ reset((2 + 3)− 4)において、(2 + 3)の継続は x− 4である。
ここまでに例示した継続は「引数 xを受け取り、残りの計算を評価する関
数」と読むこともできる。もうひとつの命令shiftは、その時点での継続を
関数として取る命令である。shift(λk.e)は評価される時点の継続を関数と
して変数 kに束縛して式 eを評価する。例えば、5 ∗shift(λk.k(2+3))−4

について、変数 kに束縛される継続は 5 ∗ x− 4である。この計算の評価
過程を以下に示す。

reset(5 * shift(fun k -> k (2 + 3)) - 4)

--> reset((fun k -> k (2 + 3)) (fun x -> reset(5 * x - 4)))

--> reset((fun x -> reset(5 * x - 4)) (2 + 3))

--> reset(5 * (2 + 3) - 4)

shift/resetには様々な応用がある。ここでは、非決定計算をshift/reset

を使って記述する例を示す。
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coin () = shift (fun k -> [k true , k false])

関数 coinは、自身の呼び出しを trueと falseの 2通りに置き換えた上で、
残りの計算を評価し、それぞれの結果をリストにする関数である。関数と
しての継続を異なる値にたいして 2回呼び出すことで非決定性が表現され
ている。具体的には以下のように動作する。

reset( if coin() then 1 else 0 )

--> (fun k -> [k true , k false]) (fun x -> if x then 1 else 0)

--> [if true then 1 else 0 , if false then 1 else 0]

--> [1 , 0]

3.2 答えの型
STLCを shift/resetで拡張すると、型システムに新たに答えの型と
いう概念が必要になる。答えの型とは「現時点の継続が返 す型」である。
例えば、(2 + 2) == 5において、(2 + 2)を評価するときの継続は x == 5

であり、その継続の返り値の型は Bool型であるので、(2 + 2)の答えの
型はBool型である。このように評価の前後で答えの型が変化しない計算
を、「純粋である」と言う。STLCの項に限れば、評価の前後で答えの型が
変わることはないが、shift/resetで拡張したとき、答えの型が変化する
項を書くことができる。例えば、先ほど示した関数 coinについて、以下
の式で coin()を評価する直前の継続は Int型を返すが、coin()を評価し
たあとは、List Int型を返すようになる。これが答えの型の変化である。
型システムはこの答えの型の変化を検出する必要がある。
coin () = shift (fun k -> [k true , k false])

reset( if coin() then 1 else 0 )

3.3 構文の定義
この章で扱う、STLCを shift/resetで拡張した言語を、本稿では λs/r

と呼ぶことにする。λs/r の構文定義を図 3.1に示す。t1/α → t2/β は t1

から t2への関数で、評価すると答えの型が αから βへ変化することを示
す。項は STLCの項に shiftと resetを追加したものである。
ここで、型の定義にしたがって、型の構文をAgdaで以下のように定義

できる。
data Ty : Set where

Unit : Ty

/ ⇒ / : Ty → Ty → Ty → Ty → Ty
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(型) τ ::= Unit | τ/τ → τ/τ

(項) t ::= unit | x | λx.t | t t | shift(λk.t) | reset(t)

Figure 3.1: λs/rの構文

型判断は Γ;α ⊢ e : τ ;βの形をとる。これは、「型環境 Γのもとで項 eは
τ 型を持ち、eを評価すると答えの型が αから βへ変化する」ことを意味
する。この型判断に対応するため、Agdaの実装において、型付け可能な
項の型である Expr型は評価前と評価後の答えの型に依存するよう以下の
ように設計する。

data Expr (Var : Ty → Set) (α : Ty) : Ty → Ty → Set where

-- ...

ExprVarα T β型は、λs/r において Γ;α ⊢ e : T ;β と型付けされる項
を表す型である。
次に、λs/r型規則を図 3.2に示す。型規則の定義は、Danvyと Filinski

ら [7]の型システムに基づいている。純粋な項の型規則では、評価の前後
で answer typeが同じであることに注目すべきである。規則T-Resetは、
resetで囲まれた式 tの評価後の答えの型 τ が、reset(t)の型になることを
表す。規則T-Shiftは、文脈内で shift(λk.t)に期待される型 τ と文脈の
答えの型 αで継続に型を付けて kに束縛し、その上で tの型検査を行う。
STLCと同様、型規則にもとづいて、Expr型のコンストラクタを以下の
ように定義することができる。

unit : Expr Var α Unit α
var : ∀ {T} → Var T → Expr Var α T α
fun : ∀ {A B β γ} →

(Var A → Expr Var β B γ) →
Expr Var α (A / β ⇒ B / γ) α

app : ∀ {A B β γ δ } →
Expr Var γ (A / α ⇒ B / β) δ →
Expr Var β A γ →
Expr Var α B δ

reset : ∀ {T β } → Expr Var β β T → Expr Var α T α

shift : ∀ {T β γ δ } →
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型規則
x : τ ∈ Γ

Γ;α ⊢ x : τ ;α
(T-Var)

Γ, x : τ1;α ⊢ t : τ2;β

Γ; γ ⊢ λx.t : τ1/α → τ2/β; γ
(T-Abs)

Γ; γ ⊢ t1 : τ1/α → τ2/β; δ Γ;β ⊢ t2 : τ1; γ

Γ;α ⊢ t1 t2 : τ2; γ
(T-App)

Γ, k : τ/δ → α/δ; γ ⊢ t : γ;β

Γ;α ⊢ shift(λk.t) : τ ;β
(T-Shift)

Γ;α ⊢ t : α; τ

Γ;β ⊢ reset(t) : τ ;β
(T-Reset)

Figure 3.2: λs/rの型規則

(Var (T / γ ⇒ α / γ) → Expr Var δ δ β) →
Expr Var α T β

3.4 CPS意味論とインタプリタ
図 3.3に CPS意味論を示す。純粋な項の評価は、最終的に、現在の継
続に評価結果の値を渡すことで計算を再開させる。限定継続命令の評価で
は、評価時の継続の取り扱いが STLCと比べて変化する。reset(e)の評価
は、eを空の継続のもとで評価し、その結果を現在の継続に渡して計算を
再開する。shift(λk.e)の評価は、現在の継続をメタ言語上の関数として
kに束縛し、eに代入したものをさらに評価する。eを評価するときの継
続は空の継続 (なにもせず終了する計算)である。
型システムと意味論を定義したので、λs/rの型安全性を定義する。λs/r

の型安全性は、Γ;α ⊢ e : τ ;βなる eに関して、ξ[e]ρ(λv.v)が β型になる
ことである。
ここで、CPS意味論に基づく型安全インタプリタの実装を示す。まず、

STLCの実装と同様に型の変換の定義が必要である。CPS意味論で示し
た、評価の結果の型に対応させる。型の変換 ˜tの実装を以下に示す。
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ξ[unit]ρκ = κ(unit)

ξ[x]ρκ = κ(ρ(x))

ξ[λx.e]ρκ = κ(λv.λκ′.ξ[e]ρ[v/x]κ′)

ξ[e1 e2]ρκ = ξ[e1]ρ(λf.ξ[e2]ρ(λv.f v κ))

ξ[resete]ρκ = κ(ξ[e]ρ id)

ξ[shift(λk.e)]ρκ = ξ[e]ρ[λv.λκ′.κ′(κ(v))/k]

Figure 3.3: λs/rの意味論

˜t : Ty → Set

˜t Unit = ⊤
˜t (A / α ⇒ B / β) =

(˜t A) → ((˜t B) → (˜t α)) → (˜t β)

次に、インタプリタの実装を示す。以下はインタプリタの型である。

eval : ∀ {α β } → Expr ˜t α α β → ˜t β
evale : ∀ {T α β } → Expr ˜t α T β → (˜t T → ˜t α) → ˜t β

STLCの実装と同様に、evalはトップレベルの項のインタプリタであり、
型安全インタプリタ evalは λs/rの型安全性を表す。evalが受け取る項
の実行前の答えの型は項自身の型と一致する。(˜tT →˜tα)は継続の型
である。evaleは T型の式と現在の継続を受け取り、計算を行う。
インタプリタ本体の実装を以下に示す。evalは項を空の継続のもとで評
価する。STLCの実装と同様、evaleはCPS意味論の仕様を反映している。

eval e = evale e (λ x -¿ x)

evale unit k = k tt

evale (var x) k = k $ x

evale (fun f) k = k $ λ x → λ k’ → evale (f x) k’

evale (app e1 e2) k =

evale e1 $ λ f →
evale e2 $ λ v →
f v k

evale (reset e) k =
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k $ evale e (λ x → x)

evale (shift f) k =

evale (f $ λ v k’ → k’ $ k v) (λ x → x)

対象言語に限定継続命令が追加された場合でも、適切な CPS意味論と、
PHOASの型付きASTを与えれば、以上のようにCPS意味論に直接対応
する型安全インタプリタを記述できる。この方法は shift/reset以外の
限定継続命令に対しても有効であると考えられる。
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第4章 代数的エフェクトによる拡張

この章では、STLCを代数的エフェクト [13]によって拡張した言語を実
装する方法について説明する。まず、4.1節で代数的エフェクトの概念に
ついて簡単に説明する。次に 4.1節, 4.3節で構文と型規則を説明し、4.4

節で意味論を説明する。最後に 4.5～節 4.7でAgdaによる実装を示す。

4.1 代数的エフェクトとハンドラ
代数的エフェクトとは、例外・状態などの副作用を表すための機能で
ある [13]。代数的エフェクトを持つ言語では、オペレーション呼び出しに
よって副作用を発生させ、副作用はハンドラによって処理される。
代数的エフェクトを用いたプログラム例を示す。ここでは、3章で例示
した非決定性計算を扱う。非決定性計算を表すエフェクト NDetと、そ
のオペレーション coinは Eff言語 [4]に似た構文を使って以下のように定
義できる。

effect NDet {

control coin() : bool

}

オペレーション coinの定義は、「呼び出されるとBool型の値を返す」と
読むことができる。ただし、この時点で coinの振る舞いは定義されてい
ないことに注意すべきである。coinを用いた計算の例を以下に示す。

handle {

if (do coin()) then (return 1) else (return 0)

}

with {

return x → x

coin () k → [k true , k false]

}

これは、handleの後に続くオペレーション呼び出しを含む計算を、with

の後に続くハンドラのもとで実行するプログラムである。ここでのハンド
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ラの定義によって、coinオペレーションが呼び出されたときには、その時
点での継続を true、falseの 2通りの値で再開させた結果をリストにして
返すようになる。この計算の実行過程を以下に示す。

if (do coin()) then (return 1) else (return 0)

--> (fun _ k -> [k true , k false])

() (fun x -> if x then (return 1) else (return 0))

--> [return 1 , return 0]

--> [1 , 0]

オペレーションの動作は、ハンドラの定義によって自由に変えることが
できる。この特徴によって、計算を再利用しやすくなるという利点があ
る。例えば、以下のプログラムでハンドラは coinオペレーションの動作
を、「継続に trueを渡して再開する」と定義している。よってプログラム
全体の結果は先ほどの例と違い、1となる。

handle {

if (do coin()) then (return 1) else (return 0)

}

with {

return x → x

coin () k → k true

}

4.2 構文
この章で扱う、STLCを代数的で拡張した言語を本稿ではλeと呼ぶこと
にする。この言語の定義は、Hillerströmら [9]の言語に基づいている。λe

の構文を図 4.1に示す。λeの項は、エフェクトを起こさない純粋な「値」
と、エフェクトを起こす可能性のある「計算」の 2つからなる。
まず型について説明する。値の型は、Unit型と、A型の値を受け取っ
て C 型の計算を行う関数型 A → C からなる。エフェクトは、オペレー
ションの集合である。各オペレーションは引数の型と、結果の型の 2つの
情報を持つ。これをオペレーションのシグネチャという。計算の型 A!E

は、計算結果の値の型 Aと、その計算が起こす可能性のあるエフェクト
Eのペアである。C =⇒ D型のハンドラは、C型の計算を処理してD型
の計算に変換する。
次に値と計算とハンドラについて説明する。値は unit と変数と関数
からなる。計算は関数適用、return式、オペレーション呼び出し、let束
縛、エフェクトハンドリングからなる。return式 return V は、値 V を
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(値の型) A,B ::= Unit | A → C

(エフェクト) E ::= {l : A → B}l∈L
(計算の型) C,D ::= A!E

(ハンドラの型) F ::= C ⇒ D

(値) V,W ::= unit | x | λx.C
(計算) M,N ::= V W | return V | do l V |

let x = M in N | handle M with H

(ハンドラ) H ::= {return x → M} | {l p k → M} ⊎H

Figure 4.1: λeの構文

結果として返す計算である。オペレーション呼び出し do l V は、lとラ
ベル付けされたオペレーションを引数 V で呼び出す計算である。let束縛
(let x = M in N)は、まず計算M を実行し、結果の値を xに束縛して、
N を実行する計算である。エフェクトハンドリング (handle M with H)

は、計算M が起こす副作用をハンドラ H で処理する。ハンドラ H は、
returnの処理と、0個以上のオペレーションの処理の定義の集合からなる。

4.3 型規則
値、計算、ハンドラの型判断はそれぞれ Γ ⊢ V : A、Γ ⊢ M : C、

Γ ⊢ H : C ⇒ Dの形をとる。値の型判断は、「型環境 Γのもとで値 V は
A型を持つ」ことを意味する。計算とハンドラの型判断についても同様で
ある。
型規則を図 4.2に示す。値や関数適用の型付けは STLCと同様である。
規則 T-Returnは任意のエフェクト E について、返す値の型を結果の
型とする規則である。規則T-Doは、エフェクトEに含まれるオペレー
ション l : A → BをA型の値で呼び出すと、結果としてB型の値が返る
ことを表す。規則T-Letは、A!E型の計算M の結果、すなわちA型の
値を xに束縛したときのN の型を検査する。規則T-Handleは、C型の
計算が C → D型のハンドラによってD型の計算になることを表す。ハ
ンドラの型規則T-Handlerは、returnと計算の型C中のオペレーショ
ンとシグネチャ {l p k → Nl}l をD型の計算で処理するように定義され
たハンドラに C ⇒ D型を付ける。
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値の型規則

Γ ⊢ unit : Unit (T-Unit) x : A ∈ Γ

Γ ⊢ x : A
(T-Var)

Γ, x : A ⊢ M : C

Γ ⊢ λx.M : A → C
(T-Abs)

計算の型規則
Γ ⊢ V : A → C Γ ⊢ W : A

Γ ⊢ V W : C
(T-App)

Γ ⊢ V : A

Γ ⊢ return V : A!E
(T-Return)

(l : A → B) ∈ E Γ ⊢ V : A

Γ ⊢ do l V : B!E
(T-Do)

Γ ⊢ M : A!E Γ, x : A ⊢ N : B!E

Γ ⊢ let x = M in N : B!E
(T-Let)

Γ ⊢ M : C Γ ⊢ H : C ⇒ D

Γ ⊢ handle M with H : D
(T-Handle)

ハンドラの型規則

H = {returnx → M} ⊎ {l p k → Nl}l C = A!l : Al → Bll

Γ, x : A ⊢ M : D ∀l. Γ, p : Al, k : Bl → D ⊢ Nl : D

Γ ⊢ H C ⇒ D

(T-Handler)

Figure 4.2: λeの型規則

4.4 CPS意味論
代数的エフェクトとハンドラのためのCPS変換 [9]に基づいて、図 4.3

のようにCPS意味論を定義する。計算を評価する ξcは新たにハンドラ h

を引数に受け取るようになる。ハンドラ hは、オペレーションのラベル、
パラメーター、継続を受け取ってオペレーションを処理する。純粋な値は
メタ言語の値に評価される。return V の評価は、継続に V の評価結果を
渡して再開させる。do l V の評価は、ハンドラ hにラベル l、引数 V、継
続 λx.κ x hを渡してオペレーションを処理する。let x = M in N の評
価は、M を評価して、その結果を環境 ρに追加してN を評価する。この
評価順序は ξcに渡す継続によって制御している。handle M with Hの評
価は、Hに基づいて生成された継続とハンドラでM を評価する。このと
きの継続とハンドラは、ハンドラHの return節のHret、operation節の
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ξv[unit]ρ = unit

ξv[x]ρ = ρ(x)

ξv[λx.M ] = λv.λκ.λh.ξc[M ]ρ[v/x]κh

ξc[V W ]ρ = (ξv[V ]ρ) (ξv[W ]ρ)

ξc[return V ]ρκ = κ (ξv[V ]ρ)

ξc[do l V ]ρκh = h(l, ξv[V ]ρ, λx.κ x h)

ξc[let x = M in N ]ρκ = ξc[M ]ρ(λv.ξc[N ]ρ[v/x]κ)

ξc[handle M with H ]ρκh = ξc[M ]ρ(ξh[Hret])(ξh[Hops])

where Hret = {return x → N}
Hops = {l pl kl → Nl}l
ξh[Hret] = λx.λh.ξc[N ]

ξh[Hops] = λz.case z with {(l, p, k) → ξc[Nl]ρ[p/pl][k/kl]}
⊤[M ] = ξc[M ]∅(λx.λh.x)(λz.())

Figure 4.3: λeの CPS意味論

Hopsから作られる。
型システムと意味論を定義したので、λeの型安全性を定義する。λeの
型安全性は、Γ ⊢ M : A!∅なるM に対して、⊤[M ]が A型の値になるこ
とである。

4.5 構文の実装
ここでは、λeをAgdaで実装する方法を示す。
まず、型の定義にしたがって型の構文を以下のように定義する。VTy、

CTy、HTyはそれぞれ値の型、計算の型、ハンドラの型を表す。Sigはエ
フェクトシグネチャを表し、エフェクトを表す Effは、Sigのリストとし
て定義される。

-- Value types

data VTy : Set where

Unit : VTy

⇒ : VTy → CTy → VTy
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-- Effect signatures

data Sig : Set where

op : VTy → VTy → Sig

-- Effects

Eff : Set

Eff = List Sig

-- Computation types

CTy : Set

CTy = VTy × Eff

-- Handler types

data HTy : Set where

⇒ : CTy → CTy → HTy

次に、定義にしたがって値、計算、ハンドラの構文を以下のように定義
する。STLCと同様に変数束縛には PHOASを使用している。Doコンス
トラクタに渡すオペレーションラベルは、シグネチャのリストである Eff

中のインデックスを表す型 ∈で表現している。ハンドラの operation節
は、型レベルのmap関数である Allを使って、エフェクト E 中の各シグ
ネチャに対応する動作定義を受け取る。

mutual

-- Values

data Val (Var : VTy → Set) : VTy → Set where

unit : Val Var Unit

var : ∀{T} → Var T → Val Var T

fun : ∀{A C} → (Var A → Cmp Var C) → Val Var (A ⇒ C)

-- Computations

data Cmp (Var : VTy → Set) : CTy → Set where

app : ∀{A C} → Val Var (A ⇒ C) → Val Var A → Cmp Var C

Return : ∀{E A} → Val Var A → Cmp Var (A , E)

Do : ∀{E A B} → (op A B) ∈ E → Val Var A → Cmp Var (B , E)

Let In : ∀{E A B} → Cmp Var (A , E) →
(Var A → Cmp Var (B , E)) → Cmp Var (B , E)

Handle With : ∀ {C D} → Cmp Var C → Handler Var (C ⇒ D) → Cmp Var D

-- Handlers
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data Handler (Var : VTy → Set) : HTy → Set where

return /ops : ∀{A E C} →
-- return clause

(Var A → Cmp Var C) →
-- operation clauses

All (λ {(op A’ B’) →
Var A’ → (Var (B’ ⇒ C)) → Cmp Var C }

) E →
Handler Var ((A , E) ⇒ C)

4.6 型の変換
STLCの実装と同様に、型の変換を実装する。ここでは、値の型の変換 ˜t

と、計算の型の変換 ˜cを定義する。˜tは自明な型の変換である。˜cによる
計算の型の変換先は、それが持つエフェクトに基づくCmp型の継続と、Hand
型のハンドラを受け取り、答えの型αの値を返す関数型である。˜cの本来
の型はCty→Set1であるが、Agdaの {-# –type-in-type #-}オプションを
使うことでSetとSet1の違いを無視している。また、ハンドラの型Handの
定義は Agdaの停止性検査を通過しないので。{-# TERMINATING #-}
オプションを使って停止性検査をスキップしている。

mutual

˜t : VTy → Set

˜t Unit = ⊤
˜t (A ⇒ C) = ˜t A → ˜c C

˜c : CTy → Set

˜c (A , E) = ∀{α : Set} → Cont (A , E) α → Hand E α → α

Cont : CTy → Set → Set

Cont (A , E) α = ˜t A → Hand E α → α

{-# TERMINATING #-}
Hand : Eff → Set → Set

Hand E α = ∀{A B} → (op A B) ∈ E → ˜t A → (˜t B → α) → α
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4.7 インタプリタ
ここでは 3つのインタプリタを以下に定義する。evalはトップレベルの

λeプログラムの評価関数であり、これが型安全インタプリタそのものであ
る。evalの型は λeの型安全性の言明を表しており、その第一引数は空の
エフェクトを持つ計算の型である。これは、トップレベルのプログラムが
ハンドラによって全ての副作用を処理する必要があることを示している。
evalは evalvと evalcの 2つのインタプリタを使って定義される。evalv

は値のための、evalcは純粋でないものを含む任意の計算のためのインタ
プリタである。

eval : ∀{A} → Cmp ˜t (A , []) → ˜t A

evalv : ∀{A} → Val ˜t A → ˜t A

evalc : ∀{C} → Cmp ˜t C → ˜c C

3つのインタプリタの本体の実装を以下に示す。STLCと同様 evalv、evalc、
evalはそれぞれ 4.4節で示した ξv、ξc、⊤の定義に対応する。

evalv unit = tt

evalv (var x) = x

evalv (fun f) = λ x → evalc (f x)

evalc (app v1 v2) k =

let f = evalv v1 in

let v = evalv v2 in

f v k

evalc (Return v) k =

k $ evalv v

evalc (Do label v) k h =

h label (evalv v) (λ x → k x h)

evalc (Let e In f) k =

evalc e $ λ x →
evalc (f x) k

evalc {C = C} (Handle e With (return ret /ops calls)) =

evalc e {α = ˜c C} (λ x → evalc (ret x)) (λ l p k → evalc (lookup calls l p k))

eval c = evalc c init-k pure-h

where

init-k : ∀{A} → Cont (A , []) (˜t A)

init-k x = x
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pure-h : ∀{A} → Hand [] (˜t A)

pure-h ()

λeでは、対象言語のCPS意味論にハンドラが追加されたが、CPS意味
論、PHOASの型付きAST、型の変換を適切に与えれば、今までと同様に
CPS意味論に直接対応する型安全インタプリタを記述できる。型の変換
の実装の際に {-# –type-in-type #-}と {-# TERMINATING #-} のAgda

オプションを使用したが、これらを取り除くことは今後の課題である。
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第5章 関連研究

5.1 型付き構文木と型安全インタプリタ
依存型　依存型言語を用いて Intrinsically-typed languageを定義すると
いう方法は以前から提唱されてきた。例えば、Altenkirchと Reus[1]は
STLCのための型付き抽象構文木に対する型安全インタプリタを依存型言
語で定義することを提唱した。
Tagless Final　Tagless Final[5]とは、メタ言語上に対象言語を設計する
際に用いられる統合的手法である。Tagless Finalの利点は、型安全インタ
プリタと同様に対象言語とその評価を型安全に定義でき、対象言語のプロ
グラムの型付けをメタ言語の型システムに委譲できる点である。さらに、
Tagless Finalは依存型などの発展的な型システムを必要とせず、Scalaや
Haskellなどの通常のプログラミング言語上で実装できる。Tagless Final

では HOASを使用することができ、対象言語の変数束縛をメタ言語で表
現できる。また、対象言語のプログラムの評価には、インタプリタ、CPS
変換、部分評価器などの実装をサポートしている。

5.2 高度な機能の型安全な実装
これまでにも、高度な言語機能を持つ言語のための型安全インタプリタ
を簡潔に定義する方法とそのためのライブラリが提唱されてきた。
Poulsenら [3]は、可変状態や動的束縛の機能を持つ言語を実装するた
めのライブラリを開発した。このライブラリは型安全な可変状態ストアに
対する操作を行う命令を含んでおり、これによってインタプリタの簡潔な
実装が可能になる。本研究と違い、対象言語の構文は de Brujin インデッ
クスを用いて実装されており、インタプリタにはモナドが使用されてい
る。de Brujin インデックスとは、変数束縛の表現のひとつであり、変数
はその名前の代わりに、その変数を束縛する λが何階層外側にあるかを
表す数値を使う。例えば λx.λy.x yは、de Brujin インデックスを使うと
λ.λ.1 0と表現される。PHOASによる実装との違いは、変数コンストラ
クタは参照先の値を受け取らず、型環境 Γの要素へのポインタで束縛関係
を表現しており、代入規則を定義する必要があるという点が挙げられる。



第 5章 関連研究 26

Poulsenらのインタプリタは、型環境と対応する、値環境を評価時に使用
し、変数コンストラクタの評価は、引数のポインタで値環境中の値を取り
出す。また、関数適用の評価においては、値環境に引数部分の評価結果を
挿入してから、関数本体を評価することで変数への代入を表現している。
また、Rouvoetら [14]は、線形型やセッション型を持つ言語を実装する
ためのライブラリを開発した。ライブラリは分離論理に基づいて型付き抽
象構文木とインタプリタの実装を抽象化した。この抽象化によって実装か
ら線形性の証明に関わる項を隠し、簡潔な実装を支援している。こちらも
インタプリタにはモナドを使用しており、線形的な値の取り扱いを強制し
ている。
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第6章 まとめと今後の課題

本論文では、限定継続命令を持つ言語 λs/r と、代数的エフェクトとハ
ンドラを持つ言語 λeの型安全インタプリタを定義した。これらのインタ
プリタは、Agdaの型検査を通し、それぞれの対象言語の型安全性を証明
している。
λs/rと λeの型安全インタプリタは、特別な抽象化を必要とせずとも簡
潔な実装は可能であった。これは、型付き抽象構文木をPHOASで実装す
ることによって、CPS意味論の率直な書き下しとして、インタプリタを
実装することができたからである。この方法は try-catchなどの継続を操
作するようなエフェクトに対しても有効であると考えられる。
また、本論文のインタプリタは、継続やハンドラを明示的に引数に受け
取っていた。これらを隠蔽し、継続やハンドラに関する操作を抽象化する
モナドを開発できると考えられる。このモナドにより継続やハンドラを直
接扱うことなく、手続き的に意味論を記述できることが期待できる。
本論文では、λeの実装の際に、Agdaのオプションを用いて、インタプ
リタや型の変換は停止するという仮定 ({-# TERMINATING #-} )と、型
のレベルの違いを無視できるという仮定 ({-# –type-in-type #-}) を置い
た。これらの仮定を解消することは今後の課題である。
停止しない関数は 論理における矛盾に対応するため、Agdaの型検査は
関数が停止することを要求する。{-# TERMINATING #-} を付けた関数
に対しては、Agdaの停止性検査を省略でき、停止しないことによる矛盾
を無視できる。
現在Agdaは Set型にレベルをつけている。Russellのパラドックスは、
すべての集合の集合は正しい集合ではないということを意味する。もしす
べての集合の集合 U が存在すれば、その部分集合A = {S|S /∈ S}につい
て A /∈ A ⇔ A ∈ Aという矛盾が導ける。同様に、Girardのパラドック
スは、Agdaの型理論において Set : Setは矛盾しているということを示
した。例えば、Set : Set1であるし、Set1 : Set2である。レベルに上限は
ない。{-# –type-in-type #-}は、これらのレベルを無視し、Set : Setを
認めるオプションである。このようなオプションは取り除くことが好ま
しい。
今後は、エフェクトを持つ言語の型安全インタプリタをモナドで記述し
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ライブラリ化する。また、コエフェクトを持つ言語のための型安全インタ
プリタ実装を分析するために、quantitative types[2]などの機能を持つ言
語のためのインタプリタを実装する。

6.1 トレースエフェクト
イベントトレースとは、プログラムの実行中に起こる副作用などのイベ
ントの順序である。イベントトレースを管理することにより、安全なロッ
ク操作などの、イベントの順序が重要なプログラムの性質を静的に強制す
ることができる。トレースエフェクト [15]は、エフェクト型システムと
イベントトレースの検査を組み合わせたシステムであり、コンパイル時に
自動でプログラムのイベントトレースを予測し、その性質を静的に検証
できる。トレースエフェクトの言語モデルはラムダ計算に基づいている。
この言語の型安全インタプリタを実装するために、型付き抽象構文木にイ
ベントトレースに関する証明項を追加する。

6.2 コエフェクト計算
コエフェクト計算は、コエフェクトと呼ばれる様々なリソースの使用状
況を分析するための計算体系である。例えば、線形型システム [10]はコエ
フェクト計算の一種である。線形型システムでは、変数の使用回数を追跡
することにより、各変数がそのスコープ内で正確に一度だけ使用されるこ
とを保証する型システムである。これにより、変数が使用されない、もし
くは二回以上使用されるプログラムを不正なプログラムとして検出するこ
とができる。
quantitative type [2]は、線形型より詳細に変数の使用回数を追跡でき
る型システムである。quantitative type は、線形型と依存型を組み合わ
せることで、プロトコルが要求する操作の順番、すなわちどの操作がいつ
許可されるのかを型で表現する。これにより、メモリ安全性、プロトコル
の正しさを推論できる。quantitative type theoryでは、各変数の束縛に
0, 1, ωの多重度を割り当てることで変数の使用回数を管理する。多重度 0

の変数は型の中で自由に扱えるが、それ以外の場所で使うことができず、
多重度 1の変数は正確に一度だけ使用され、多重度 ωの変数は無制限に
使うことができる。
quantitative typeを持つ言語のための型安全インタプリタを実装する
ために、変数の多重性を再現するような証明項を追加する。
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