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Garment中的归约语义*   

郑红军1   张乃孝2 

(北京大学, 北京 100871) 

摘要   本文用代数方法研究了 Garment 中程序设计语言的归约语义, 首先给出

了归约语义在形式语言理论中的含义, 然后提出了 Garment 中语言的代数模型. 

在此代数模型下讨论了归约语义及其性质, 并给出了语言可归约的充分条件. 

关键词 Garment  程序设计语言  归约语义  基调  项代数 

1. 引言  

 通过研究程序设计语言与一类专用软件及其学科领域间的内在联系 , 我们

提出了一种系统的软件开发方法称为“面向模型的变换型软件开发方法” [1]. 这

种方法把数据抽象的思想提高到语言抽象层次; 将软件规范归结为语言的抽象; 

把软件的实现抽象为语言的归约 . 为支持这种方法, 我们提出了一种语言的抽

象与封装机制 Garment [2].  

 Garment 能够对已有的语言进行抽象, 使得抽象出的语言易于描述某一学科

领域的问题. 每个 Garment封装了一个语言的定义和实现, 是一种更高层次的可

重用部件. Garment对一个语言 L的抽象可简单地记为: L’= Gt(L), 其中 L或者是

核心语言, 或者是由 Garment已抽象出的语言, 并且 L的语义是已知的, Gt 描述

了 L’对语言 L的继承, 屏蔽和扩充, 构成了 L’的 Garment 描述. 在不考虑屏蔽的

情况下 (在 Garment中描述 L’的归约语义时, 不存在屏蔽的问题, 被屏蔽的语言

成分只是对语言的使用者来说是不可用的 ), L 与 L’间的关系可以表示为

L=L’\F1 , . . . , Fn , 其中, F1 , . . . , Fn是语言 L’中的成分, 但不是 L中的成分, L’包含

L的所有语言成分, 并且与在 L中的语义相同. 简言之, 在语法和语义上, L都是

L’的子语言. 所以, Gt只需描述 F1 , . . . , Fn的语法和语义, 即可构成一个新语言

L’. 本文将讨论描述这些扩充成分 F1 , . . . , Fn语义的方法及其代数基础. 关于

Garment的语法结构及实现, 参见文献[2-3]. 

 我们采用 Backus提出的归约语义[8]描述 F1 , . . . , Fn的语义. 基本思想是用
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语言 L来描述 L’中 F1 , . . . , Fn的语义, 将 F1 , . . . , Fn归约至语言 L的成分(L的语

义是已知的). 相当于语言 L是 L’的基本结构(固定部分), F1 , . . . , Fn是 L’中由基

本结构所确定的可变部分, 所以, 可以说 L是 L’可变部分的通用环境. 归约语义

是用一组归约规则描述的一种操作语义 , 这些规则构成了一个易于理解和语言

实现的归约系统 . 直观地看 , 归约语义的描述方法是用已有的语言解释新引入

的语言成分, 如: 

 e1 mod e2 ⇒ e1 - (e1 div e2) ∗  e2 

 repeat s until e ⇒ s ; while  not e do s 

 let x= e1 in e2 ⇒λx. e2 [e1 /x] 

 Pepper将归约语义发展为变换语义[9], 在此, 我们从语言的归约实现角度在

程序设计语言的代数模型中讨论归约语义及其性质 , 这种代数方法是 Garment

中语义描述的数学基础 , 语言归约系统的性质对在 Garment 中正确使用归约语

义具有指导作用. 

2. 归约语义  

 为能更清晰地理解 Garment中语言的代数模型及归约系统的代数性质, 我们

首先在形式语言理论中简单地讨论一下程序设计语言及归约语义中的一些概

念. 

 一个上下文无关语法是一个四元组 G=(N,T,P,B), 其中: N 是非终结符的有限

集; T是终结符的有限集; P是产生式集合, 每个产生式的形式为 A → α , 且 A∈ N, 

α∈(N∪T)*; B是起始符. 由语法 G生成的语言记为 L(G).  

 G中的句型可在(N ∪ T)*上递归定义如下: vN ∈N是一个句型, 如果αβγ是句

型, 且β → δ是 P中的产生式, 则αδγ也是句型, 并称αβγ与αδγ具有直接派生关系, 

表示为αβγ ⇒ αδγ, 用⇒*  表示⇒的自反传递闭包. 

 设G=(N,T,P,B), 对于 T*中的句型 p, 若满足(∃vN ∈N). vN ⇒*  p, 则称 p是一段程

序. 对于(N ∪ T)*中的句型σ, 若满足(∃vN ∈N).vN ⇒*  σ, 则称σ是一个程序模式. 出

现于σ中的非终结符称为模式变量, σ中所有模式变量构成的集合记为 SV(σ). 一

个程序模式σ对应于一组程序: {p∈T*|σ ⇒*  p}. σ ⇒*  p是产生式制导的合一过程, 

得到关于σ中模式变量 v1 , . . . , vn的一组替换[p1 /v1 , . . . , pn /vn], 满足 vi ⇒*  pi (vi 

∈SV(σ), pi ∈T*, 1≤ i ≤ n). 这样, σ中的每个模式变量 vi都对应于一段程序 pi , 称 pi

是变量 vi的例化, 将这组替换作用于程序模式σ得到程序 p=σ[p1 /v1 , . . . , pn /vn], 

称 p是σ的例化. 

 一对程序模式σi (输入模式), σo(输出模式)与一个谓词 Pre一起称为一个规则

R , 记为 Pre: σi → σo , 其中 SV(Pre) ⊆ SV(σi), SV(σo) ⊆ SV(σi), Pre为规则 R的应用
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条件. 一组规则构成的集合记为ℜ. 对于一个程序 p和一个规则 Pre: σi → σo , 如

果 p 中存在一程序段 s, 满足σi ⇒*  s, 得到一组关于σi中模式变量的替换θ, 如果

将θ作用于 Pre 后得到的谓词 Preθ是可满足的, 则说规则 R 可应用于 p, 应用的

结果是 p’ = p[(σoθ)/s] ( 将 p中的程序段 s替换为σoθ ), 记为 p ⇒
R
  p’. 对应地, p ⇒

ℜ
  

p’意为 p ⇒
R1

p1 ⇒
R2p2 . . . ⇒Rn p’, 其中 Ri ∈ℜ (1≤ i ≤ n). 在此, 我们仅讨论无条件的

规则, 关于谓词的可满足性判定是谓词逻辑中的问题, 不是本文的重点. 

 设 G=(N,T,P,B), G’=(N’,T’,P’,B), 如果 N ⊆ N’, T ⊆ T’, P ⊆ P’, 则称 L(G) 在语法

上是 L(G’)的子语言, 记为 L(G) ⊆ L(G’), 在不产生混淆的情况下, 有时也简单地

记为 L ⊆ L’. 如果存在一组规则ℜ满足(∀p’∈L’, ∃p∈L). p’⇒
ℜ
  p, 则说 L’可通过ℜ归

约为 L, 称ℜ是 L’到 L的归约系统, ℜ中的规则为归约规则. 在 Garment中, 将语言

L’归约至 L的过程实际是将 L’中的每个成分通过ℜ归约为 L中等价的成分, 这种

等价性是语言归约所应保持的性质, 我们采用语义等价原则.  

 抽象地看, L(G)的语义是一个可计算函数 Sm: L(G) → (Sd1 → Sd2), 其中 L(G)

表示语法域, Sd是语义域, Sm将 L(G)的程序解释为语义域上的函数 Sd1 → Sd2 . 

假设 L ⊆ L’, SmL与 SmL’分别是它们的语义, 如果一个归约规则 R满足: 若 p’⇒
R
  p, 

则 SmL’(p’)= SmL(p), 那么, 就说 R是正确的. 其中, p∈L , p’∈L’. 

 由上面的讨论可知 , 对于一般的程序设计语言 , 其语言的语法是上下文无

关语法 , 语义是一种从语法域到语义域的同态 , 描述这种同态的一种比较好的

方法是采用抽象数据类型中的初始代数方法 , 而且在代数系统中易于研究归约

系统的一般性质, 这正是我们给出语言的代数模型的主要原因. 

3. Garment中语言的代数模型  

 在[7]中给出的语言代数模型中, 用基调Σ = (S,O)描述语言 L(G)的语法 G, 其

中 S和 O分别为Σ的类子集和操作集. S中的每个类子 si对应于 G中的一个基本

语法元素(非终结符); O中的每个操作(语法元素间的组合关系) oh : s1 × s2 × . . . × 

sn → s0 (si ∈ S, 0≤ i ≤ n)对应于G中的产生式 oh : s0 ::= t1 s1 t2 s2 . . . tn sn tn+1 (si ∈ N, ti ∈ 

T*). 可以看出, 基调Σ中的操作是语法G中产生式 oh的抽象描述[6]. 关于语法 G

与基调Σ间对应关系的详细讨论, 参见文献[7]. 

 设基调Σ = (S,O), 如果为 S中的每个类子 si指定一组具体的对象 Asi (称为 si

的载体集), 为 O中的每个操作 oh : s1 × s2 × . . . × sn → s0指定一个具体的在诸 Asi

元素之上的函数 f h : As1 × As2 × . . . × Asn → As0 , 则<A,F>构成了一个Σ代数, 记为

Σ(A)或 A, 其中 A={ Asi | si ∈ S }, F={ f h | oh ∈ O }.  Σ的基项代数记为 T(Σ). 每个

Asi中的每个元素称为一个基项, 程序即是 T(Σ)中的基项, 程序模式是有限生成

的项代数 T(Σ,X)中的项, 其中 X = { Xsi | si ∈S }是模式变量集组, Xsi是为类子 si
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引进的变量集. 若有一指派ϕ, 把 Xsi中的每个元素与上面 Asi中的一个基项相对

应, 则指派ϕ: X → T(Σ)称为在 T(Σ)中对 X的赋值, 这种赋值对应于σ ⇒*  p过程中

得到的一组替换, 由[6]中的定理 5.2.4, ϕ可以唯一地扩充为项代数 T(Σ,X)到基项

代数 T(Σ)的Σ同态ϕ*: T(Σ,X) → T(Σ), 它保持 X的赋值不变, 这就是对程序模式σ

的例化过程, 即 p = ϕ*(σ).  

 与同一基调Σ对应的代数不是唯一的 , 基调Σ的所有代数在Σ同态关系下构

成一个范畴 Alg(Σ), 基调Σ的基项代数 T(Σ)是 Alg(Σ)中的初始代数[6]. 由 T(Σ)的

构造过程可以看出, T(Σ)中的每个载体集 Asi与Σ中的类子 si (基本语法元素)相对

应, T(Σ)中的 Asi即可作为类子 si的语法域, 因此, T(Σ)即是语义描述所必需的抽

象语法. 

 设Σ = (S,O)是语言 L的基调, 如果为Σ中的每个类子 si ∈ S指定一个载体集

Msi , 为每个操作 oh ∈O指定一个函数 ohM : Ms1 × . . . × Msn → Ms0 , 则这些载体集

和函数构成了一个Σ代数 M . 因 T(Σ)是初始代数, 故存在唯一的同态 Sm: T(Σ) → 

M . 若将载体集 Msi作为语义域, 函数 ohM为语义域上的函数, 那么, 同态 Sm为

T(Σ)中的每个语法域 Asi指定了一个语义域, T(Σ)中每一个基项在 M中都有解释. 

在此意义下, 可以说语义是从语法域到语义域的同态 Sm: T(Σ) → M , 称 M为 L的

语义代数. 同时, 同态 Sm导出了一个基项上的同余关系≡M : t1 ≡M t2 iff M(t1) = M(t2), 

由此同余关系构成的同余类记为[t1]M . 

 在下面的讨论中, 如不特别指出, 均有如下基本假设: 给定两个语言 L ⊆ L’, 

且 L=L’\F1 , . . . , Fn , 它们的基调分别是Σ=(S,O), Σ’=(S ∪ S’,O ∪ O’), 记为Σ ⊆ Σ’, 

其中 S’和 O’是由 F1 , . . . , Fn引入的类子和操作构成的集合, L和 L’的语义代数分

别为 M和 M’, ϕ*: T(Σ’,X) → T(Σ’). 

 在 Garment中, L’全部继承 L的语法和语义, 只描述 L’中 F1 , . . . , Fn的语法和

语义(Σ’中的 S’和 O’描述了 F1 , . . . , Fn的语法), 在语义上要求Σ中的任一类子 si 

在 M和 M’中对应的载体集Msi和Msi’恒等(同构), 从而对Σ中的任一操作 oh : s1 × s2 

× . . . × sn → s0 , 其对应的语义函数 ohM : Ms1 × . . . × Msn → Ms0和 ohM’ : Ms1’ × . . . 

× Msn’ → Ms0’亦恒等, 即 M是 M’的子代数. 这样, 只需在 M’中为 si∈S’指定语义域

Msi’ , 为 oh ∈ O’指定语义函数即可. 易见, 在 M’中语义域和语义函数的指定并

不是唯一的 , 具有一定的自由度 , 指定的自由度取决于所选择的子语言 L. 

Garment中的表示不变式隐式地给出了 L’的语义代数 M’以及它与 M的关系, 关于

表示不变式的讨论详见[3-4]. 

 假定Σ ⊆ Σ’, 通过为Σ’引入一组归约规则ℜ, 可以为 T(Σ’)中的基项指定相对

于 M的归约语义. 一个归约规则是一个二元组(lhs,rhs), 记为 lhs ⇒ rhs, 其中, lhs
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和 rhs是项代数 T(Σ’,X)中的项. 我们将 L’ = (Σ’,ℜ)作为 Garment所抽象出语言的

代数模型 , 称ℜ为Σ’的归约系统. 下面, 就在这种代数模型中讨论 Garment 中归

约系统ℜ具有的性质 

4. 归约系统ℜ的代数性质  

定义 1 归约规则 lhs ⇒ rhs是正确的, 如果对所有的 T(Σ’)中的赋值ϕ, [ϕ*(lhs)]M’ 

= [ϕ*(rhs)]M’ . 若 rhs是 T(Σ,X)中的项, 则要求[ϕ*(lhs)]M’ = [ϕ*(rhs)]M . 

 [ϕ*(lhs)]M’ = [ϕ*(rhs)]M’意为ϕ*(lhs)与ϕ*(rhs)属于 M’下的同一同余类. 显然, 

定义 1与第二节中归约规则正确性的定义是一致的. 在 Garment中, 归约规则的

正确性由表示不变式来保证 , 可以用表示不变式证明归约系统ℜ中每个归约规

则的正确性 [3]. 如不特别指出 , 在本文中假设归约系统ℜ是由正确的规则构成

的 . 容易得出 : 归约系统ℜ中的规则在语义等价关系下具有自反性, 传递性, 对

称性. 

定义 2 ℜ是一组归约规则构成的归约系统, 若在ℜ中有 t1 ⇒
ℜ
  t2 , 且 SV(t2) ⊆ SV(t1), 

t2 ∈ T(Σ,X), 则称 t2为 t1的规范项. 

 与第二节中 L’可归约的定义一致, 在Σ’的归约系统ℜ下, 若 T(Σ’,X)中的每个

项都有规范项, 则 L’可归约至 L, 此时称ℜ是完备的. 

定义 3 如果对任意的类子 si ∈ S和 T(Σ)中任意的以 si为结果类子的两个基项 t

和 t’, 若[t]M = [t’]M , 则在 T(Σ’)亦有[t]M’ = [t’]M’ , 那么称 L’是 L的保守扩充. 

 所谓在 T(Σ)中以 si为结果类子的基项 t, 指的是构造 t 的所有操作必须属于

O, 不得使用O’中的操作. 上节中Σ ⊆ Σ’和 M是 M’的子代数这两个事实保证了 L’

是 L的保守扩充, 这是 L’可归约至 L的必要条件之一.  

 为了下面证明中的归纳方便 , 象研究抽象数据类型那样[6], 也对基项的形

式加以限制 , 只考虑最外层操作是 O’中操作的情况, 这并不妨碍本文所得的结

果. 

定义 4 令 L’ = L + <S’,O’,ℜ>, 若项 t∈T(Σ’)具有形式: t = f (t1 , . . . , tn), 其中 f ∈ O’, 

则称 t为一个Σ’项; 若Σ’项 t中的所有参量 ti都属于 T(Σ), 称 t 为一个规

范∑’项. 

定理 令 L’ =L + <S’,O’,ℜ>, L’是 L的保守扩充, ℜ中的规则都是正确的, 并且对

于每个规则 lhs ⇒ rhs, 都有 SV(rhs) ⊆ SV(lhs). 那么, 如果对所有的规范

Σ’项 f (t1 , . . . , tn), 都满足: 

 1) 在ℜ中存在一个规则 lhs1 ⇒ rhs1和赋值ϕ: SV(lhs1) → T(Σ’), 使得 f 
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(t1 , . . . , tn) = ϕ*(lhs1), 并且 

 2) 在ℜ中存在归约序列 lhs1 ⇒
ℜ
  rhs2 , 使得ϕ*(rhs2) ∈ T(Σ), 即 ϕ*(rhs2)是 f 

(t1 , . . . , tn)的规范项. 

 则ℜ是完备的, 在此归约系统下, L’可归约至 L. 

 对此定理我们只需证: 如果对每个规范的Σ’项 t都满足定理中的条件 1)和 2), 

则当 t是非规范的Σ’项时, 同样满足条件 1)和条件 2). 因此对构成 t的 O’操作调

用次数进行归纳即可得证. 

 由上面的定义和定理易证, 完备的归约系统ℜ具有如下性质: 

性质 1 对于 T(Σ’,X)中的项 t1 , t2 , t3 , 若在ℜ下有 t1 ⇒
ℜ
  t2 , t1 ⇒

ℜ
  t3 , 则必有[ϕ*(t2)]M’ 

= [ϕ*(t3)]M’ , 且在此同余类中必有一个规范项.  

性质 2 如果 t1和 t2都是 t的规范项, 则必有[ϕ*(t1)]M  = [ϕ*(t2)]M . 

性质 3 设项代数 T(Σ’,X)由<A(X),F>构成, 其中 A(X)={ Asi ∪Xsi | si∈S ∪ S’}, 若在

ℜ中有 t1 ⇒ t1’, t2 ⇒ t2’, 且 t2 , t2’是 T(Σ’,X)中以 si为结果类子的两个项, 

x∈Xsi , x∈SV(t1), 则 t1 [t2 /x]⇒ t1’[t2’/x]是正确的. 

性质 4 一个语言 L可归约至自身 L . 

性质 5 给定语言 L1 , L2 , L3 , 若 L1可归约至 L2 , L2可归约至 L3 , 则 L1可归约至

L3 . 

 性质 1 和性质 2 说明 : 完备的语言归约系统ℜ具有语义等价意义下的

Church-Rosser性质以及规范项的唯一性; . 性质 3表明了归约规则的语义单调性; 

性质 4和性质 5表明了语言间的可归约关系具有自反性和传递性, Garment中对

语言的实现正是这种可归约关系传递性的应用. 

5. 相关的工作  

 大多数研究者都从比较语言的表达能力出发 , 以不同的角度和深度研究了

程序设计语言的归约 , 语言间的可归约关系可作为比较程序语言表达能力的一

个度量依据. 

 Landin第一个提出语言比较的形式框架[9], Backus 在其著名的 Turing奖演讲

[8]中以程序代数方式提出了 FP语言的归约语义, 将 Landin思想应用于函数式语

言中. 

 Pepper[9]将归约语义发展为变换语义, 研究了 CIP系统中广谱语言的变换语

义 , 并称这种变换为定义性变换 . 本文的研究借鉴了变换语义的思想和研究方

法. 对 Garment抽象出的语言, 其内容和作用不同于广谱语言. 
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 Felleisen[10]将形式逻辑中定义性扩充这一概念引入程序设计语言领域 , 从

形式语言的角度给出了可表达性和表达能力的形式模型 , 在行为等价原则下建

立了比较语言之间的表达能力的形式基础. [10]中语言成分的可消去性和可表达

性与本文给出的可归约概念实质是相同的 , 但引入这些概念的目的和环境有所

不同. 

 Mitchell[11]以终结语义中的观察等价理论为基础 , 着重讨论了保持抽象(信

息隐蔽 )的归约和扩充 . 其结果与本文中的归约正确性和归约规则的语义单调

性一致. 最后, Mitchell得出结论: 具有抽象机制的语言无法归约至无抽象机制的

语言 . 对于本文中的语义代数 M , 若将其中的语义域定义为一组可观察值, 并

以终结代数方法研究归约语义, 可得出与 Mitchell一致的结果. 

6. 结语  

 本文用代数方法研究了 Garment中语言的归约语义, 研究的目的是希望能够

指导 Garment的设计, 实现与使用. 本文中语言的代数模型是抽象数据类型的升

华 , 为研究语言之间的联系建立了一个理论模型 , 并可望成为研究语言归约的

一种统一框架,在语言的代数模型中易于讨论归约语义及其性质.  

 归约语义的优点在于 , 它为语言的实现提供了一条可行的途径 , 在语言中

引入新的更复杂的成分不影响已有成分的描述和语义 , 不需另外引入描述语义

的元语言, 因此描述出的语义直观, 易理解. 归约语义的缺点在于, 它描述出的

语义不象指称语义和公理语义那样有严格的数学基础 , 但它们之间具有一种相

辅相成的关系 : 如果将指称语义和公理语义视为语言的定义性规范 , 则归约语

义提供了正确的 , 抽象的实现 ; 如果将归约语义视为语言的定义性规范, 则指

称语义和公理语义给出了一种有效的证明工具. 

 归约语义具有广泛的应用. 软件开发形式化方法中的过程精化与归约语义

非常相似 , 精化规则与归约规则的含义是一致的 , 精化的过程就相当于对语言

的归约过程 ; 用过程式语言模拟面向对象语言[12]; C 语言到λ-演算的变换[13]; 

以及程序变换系统中的变换规则[5][14]都是归约语义的应用. 

 关于语法的保守扩充 , 类型系统的正交性扩充以及用类型系统的归约实现

数据精化过程是进一步的研究问题. 
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Abstract   The reduction semantics for programming languages in Garment are 

considered with algebraic approach in this paper. This paper first explains, in formal 

langugage theory, the meaning of the reduction semantics. An algebraic model for 

programming languages in Garment is proposed then. By the algebraic model, the paper 

discusses the reduction semantics and some properties, and finally proves the sufficient 

conditions for reducible languages. 
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