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　　摘　要：　针对类 Ｊａｖａ的面向对象语言ｍＪａｖａ到类 Ｄａｌｖｉｋ的寄存器架构虚拟机 ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ的编译验证，给出
了ｍＪａｖａ语言和ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ的操作语义．从ｍＪａｖａ语言程序到 ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机指令的编译分为两步，首先将ｍＪａｖａ
语言程序中的本地变量名转换为相应的序号，得到一个中间语言程序，再将该中间语言程序翻译成 ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟
机指令程序．在给出中间语言的操作语义后，构造了ｍＪａｖａ语言程序与编译后的中间语言程序的语义保持定理并证明，
以及构造了中间语言程序的语义与编译后的 ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机程序的语义保持定理并证明．整个形式化编译验证
在定理证明助手Ｉｓａｂｅｌｌｅ／ＨＯＬ中进行了机器检测．ｍＪａｖａ语言和ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机分别对Ｊａｖａ语言和Ｄａｌｖｉｋ虚拟机
进行了抽象，是我们兼顾语言的真实性和形式化的清晰性的结果．但是，所有形式化的语义严格遵从语言规范中的定
义，并与ＤａｌｖｉｋＶＭ的实现保持一致，从这种意义上讲，该编译器并不是一个实验性质的假想编译器，而是有其实用意
义的．
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１　引言
　　编译器是将高级语言编写的程序转换到能在硬件
平台上运行的指令集的重要系统软件．商用编译器虽
然经过大量测试，但仍然存在许多问题，这些问题不断

公布在其缺陷列表的网站上［１～３］．编译器错误产生的原
因可以归纳为两点，其一是高级语言的语义规范通常

复杂，且以自然语言书写，导致编译器难以理解一些模

糊的语义定义，不知道它应该将之翻译为怎样的机器

指令，只能采取试着运行再观察的态度（ｒｕｎｉｔａｎｄ
ｓｅｅ）［４］；其二是编译器本身作为一个复杂的软件，也可
能有错．这些错误对于安全攸关的软件系统来说，即使
出现概率很小，也可能造成重大的人员伤亡与经济损

失．由于编译器的不可信，实践中，一些控制系统的关键
部分不得不采用汇编语言编写并在汇编级进行验

证［１］．但是，随着安全攸关的软件大小和复杂度与日俱
增，使用汇编语言来开发这些软件已不可行［４］．因此，
迫切需要构建一个经过形式化验证的编译器，这个证

明正确的编译器能够保证最后运行的机器程序是无

错的．
为了得到一个验证的编译器，ＭｃＣａｒｔｈｙ和 Ｐａｉｎｔｅｒ

进行了首次尝试［５］．其源语言是由代表数值的常量或
者变量以及加运算所组成的算术表达式，目标机器是

具有一个累加寄存器的简单冯诺依曼机器［１，５］．他们使
用抽象语法来定义语义，这种方法成为定义编程语言

语义的典范［６］，但是他们的方法被认为过于泛化［７，８］．
相对普通程序的验证而言，编译器可以被更好地结构

化，因此，Ｍｏｒｒｉｓ提出使用严格定义的数学结构来表达
编译器正确性问题的本质［１］．所表达的验证思想是：编
译器被定义为由源程序到目标程序的数学函数；语义

定义为程序到数学值的映射函数，该值可以是非常复

杂的类型；目标语义函数表示的语义代表源语义函数

所表示的语义［７］．这种验证思想流行于后来的大多数
编译器验证研究中［８］．

尽管Ｍｏｒｒｉｓ给出了指导性方法，编程语言的语义以
及编译前后两种语言语义的保持性定义和证明并不容

易．研究者们采取不同的语义，对应于不同的证明方式，
在命令式语言的编译器验证领域进行了深入研究，这

些方法可以归纳为两大类别．
（１）先定义源语言和目标语言的语义，再定义编译

规则，最后构造语义保持定理，证明采用归纳［９～１１］．代
表性成果包括：Ｓｔｅｐｎｅｙ基于指称语义，完成了从一个假
定的编程语言到汇编语言的编译验证［４］；Ｐｏｌａｋ同样基
于指称语义，验证了一个Ｐａｓｃａｌ语言子集的编译器［１２］；

Ｌｅｒｏｙ等人基于操作语义，开发了 ＣｏｍｐＣｅｒｔ编译器，其
源语言是 Ｃ语言子集，目标语言是 ＰｏｗｅｒＰＣ汇编代

码［１３～１５］；Ｋｌｅｉｎ和Ｎｉｐｋｏｗ等人验证了一个称为 Ｊｉｎｊａ的
Ｊａｖａ子集到Ｊａｖａ虚拟机（ＶｉｒｔｕａｌＭａｃｈｉｎｅ，ＶＭ）字节码的
编译器［１６，１７］．

（２）定义程序转换规则，源语言程序按照转换规则
被逐步精化为可执行的目标语言程序．转换规则即是
编译器行为，规则的可靠性保证编译的正确性．这种方
法通常采用代数语义．Ｈｏａｒｅ、Ｈｅ、以及 Ｓａｍｐａｉｏ等人使
用这种方法将源程序精化为范式，范式和相关的精化

定理可用于针对不同目标机器的编译器设计［１８，１９］．Ｄｕ
ｒａｎ等人将该方法扩展到了一种类似 Ｊａｖａ的面向对象
语言［２０］．

ＭｃＣａｒｔｈｙ于１９６１年也指出，我们应该证明程序符
合其规范，而不是测试，并且证明需要经过某个计算机

程序的检查．编译器作为一个特殊的程序，其规范与源、
目标语言的语义直接相关，真实语言的语义往往庞大

而复杂，譬如 Ｊａｖａ官方语言规范有近 ７００页的描述，
ＪＶＭ规范有约６００页，这些加大了形义定义的困难性，
以及语义保持及证明的复杂性．定理证明系统，如 Ｃｏｑ、
Ｉｓａｂｅｌｌｅ／ＨＯＬ、ＡＣＬ２、ＰＶＳ等的出现在编译器验证的实
用性方面起到了关键作用．在定理证明系统的支持下
进行语义表达和证明更为高效，经过机器检测的编译

器具有更高的可靠性和可维护性［１６，２１～２３］．ＣｏｍｐＣｅｒｔ的
整个开发工作在定理证明助手Ｃｏｑ中完成，其源语言是
一个Ｃ语言子集，包括了能够运用于编程安全攸关的
工业嵌入式软件所需要的语法成份，所产生代码的执

行性能接近于Ｏ１优化级ＧＣＣ［１５］．
在近半个世纪的探索研究之后，过程式语言的编

译验证得到了较好的理解与实施，出现了象 ＣｏｍｐＣｅｒｔ
这个被广泛认可的 Ｃ语言的验证编译器．Ｅｉｆｆｅｌ语言设
计中缺陷的发现促使编程语言，特别是面向对象语言

的设计们致力于证明语言的类型可靠性，导致了 Ｊａｖａ
语言、Ｊａｖａ虚拟机（ＪＶＭ）、ＪＶＭ字节码验证的形式化得
到了广泛研究［２４～２８］；近几年来由于Ａｎｄｒｏｉｄ成为一个广
泛使用的移动设备平台，虽然该平台上的应用程序用

Ｊａｖｉａ编写，但是被编译成了 Ｄａｌｖｉｋ字节码，而不是 Ｊａｖａ
字节码，使得已有的 Ｊａｖａ程序分析工具不能直接使用
或者难以使用，而运行在这个平台上的应用程序的安

全性和可靠性问题变得越来越重要，因此，ＡｎｄｒｏｉｄＤａｌ
ｖｉｋＶＭ程序的静态分析以及形式化研究也陆续展
开［２９～３１］．虽然象 Ｊａｖａ语言、ＪＶＭ、以及 ＡｎｄｒｏｉｄＤａｌｖｉｋ
ＶＭ的形式化研究以及 ＪＶＭ字节码验证都取得了一定
进展，然而在支持ＯＯ语言所增加的封装、继承、方法覆
盖、动态绑定和多态等语言特性的编译验证领域，目前

成果并不多见，还有待深入研究．文献［２０］使用代数的
方法构造了一个类 Ｊａｖａ语言到 ＪＶＭ的编译器，文献
［２４］使用抽象状态机定义了 Ｊａｖａ语言，并对编译到 Ｊａ

０２６１
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ｖａＶＭ的正确性进行了证明，但他们都未经过机器检
测．目前尚未见有针对ＤａｌｖｉｋＶＭ的编译验证．

本文使用定理证明助手 Ｉｓａｂｅｌｌｅ／ＨＯＬ［３２］形式化验
证一个编译器，其源语言ｍＪａｖａ是一个较为完善的符合
ＯＯ特点的顺序语言子集，目标机器以典型寄存器架构
的虚拟机ＡｎｄｒｏｉｄＤａｌｖｉｋＶＭ为参考．

２　ｍＪａｖａ的形式化

　　本文讨论的源语言称为ｍＪａｖａ，ｍＪａｖａ包括了封装、
继承、多态、异常处理，目前暂未考虑线程和数组．式
（１）定义了ｍＪａｖａ语言的语法成分，其中，′ａ是类型变
量，因此可以用来同时表达ｍＪａｖａ程序的语法和编译时
生成的中间语言程序的语法．本地变量的声明出现在
块语句中，它是一个变量名和其类型组成的二元组的

列表．
′ａｅｐｒ＝Ｖａｌｖａｌ
｜Ｖａｒ′ａ
｜Ｂｉｎｏｐ（′ａｅｐｒ）ｂｏｐ（′ａｅｐｒ）－＜＜－＞＞－

｜Ｎｅｗｃｎａｍｅ
｜ＬＡｓｓ′ａ（′ａｅｐｒ）－：＝－

｜Ｃｏｎｄ（′ａｅｐｒ）（′ａｅｐｒ）（′ａｅｐｒ）ｉｆ（－）－ｅｌｓｅ－
｜Ｓｅｑ（′ａｅｐｒ）（′ａｅｐｒ）－；；－
｜Ｂｌｏｃｋ（（′ａ×ｔｙ）ｌｉｓｔ）（′ａｅｐｒ）｛－；－｝
｜ＴｈｒｏｗＥｘ（′ａｅｐｒ）
｜Ｃａｓｔｃｎａｍｅ（′ａｅｐｒ）
｜ＴｒｙＣａｔｃｈ（′ａｅｐｒ）ｃｎａｍｅ′ａ（′ａｅｐｒ）ｔｒｙ－ｃａｔｃｈ（－－）－
｜ＦＡｃｃ（′ａｅｐｒ）ｖｎａｍｅｃｎａｍｅ－· －｛－｝

｜ＦＡｓｓ（′ａｅｐｒ）ｖｎａｍｅｃｎａｍｅ（′ａｅｐｒ）－· －｛－｝：＝－

｜Ｃａｌｌ（′ａｅｐｒ）ｍｎａｍｅ（′ａｅｐｒｌｉｓｔ）－· －（－）

｜Ｗｈｉｌｅ（′ａｅｐｒ）（′ａｅｐｒ）
（１）

式（２）中的′ｍ是类型变量，可以用来代表ｍＪａｖａ和 Ｍｉ
ｃｒｏＤａｌｖｉｋ程序中的方法体；ｔｙ代表类型，可以是空类型
Ｖｏｉｄ，布尔类型Ｂｏｏｌｅａｎ，整型Ｉｎｔｅｇｅｒ，空引用类型ＮＴ，类
类型 Ｃｌａｓｓｃｎａｍｅ．式（２）表示，程序（ｐｒｏｇ）是类声明
（ｃｄｅｃｌ）的列表；类声明是类名和类（ｃｌａｓｓ）的二元组；类
是由其超类名、变量声明（ｖｄｅｃｌ）列表以及成员方法声
明（ｍｄｅｃｌ）列表组成的三元组；变量声明是变量名和其
类型的二元组，方法声明是由其方法名、形参类型列表、

返值类型和方法体组成的四元组．
′ｍｐｒｏｇ＝′ｍｃｄｅｃｌｌｉｓｔ
′ｍｃｄｅｃｌ＝ｃｎａｍｅ×′ｍｃｌａｓｓ
′ｍｃｌａｓｓ＝ｃｎａｍｅ×ｖｄｅｃｌｌｉｓｔ×′ｍｍｄｅｃｌｌｉｓｔ
ｖｄｅｃｌ＝ｖｎａｍｅ×ｔｙ
′ｍｍｄｅｃｌ＝ｍｎａｍｅ×ｔｙｌｉｓｔ×ｔｙ×′ｍ

（２）

ｍＪａｖａ语言程序如式（３）所示，其中，Ｊ－ｅｐｒ使用变
量名ｖｎａｍｅ取代了类型参数′ａ，表示ｍＪａｖａ程序的合法
语句是式（１）中的１５个表达式语句；Ｊ－ｍｂ表示ｍＪａｖａ程
序的方法体，它是形参变量名列表和 Ｊ－ｅｐｒ组成的二元
组．因此得到ｍＪａｖａ程序的定义．

Ｊ－ｐｒｏｇ＝Ｊ－ｍｂｐｒｏｇ
Ｊ－ｍｂ＝ｖｎａｍｅｌｉｓｔ×Ｊ－ｅｐｒ
Ｊ－ｅｐｒ＝ｖｎａｍｅｅｐｒ

（３）

ｍＪａｖａ程序状态（ｓｔａｔｅ）的完整定义如式（４）所示，
它是堆（ｈｅａｐ）和本地变量（ｌｏｃａｌｓ）的二元组；堆是地址
（ａｄｄｒ）到对象（ｏｂｊ）的映射；地址是自然数类型 ｎａｔ；对
象是类名和其成员变量（ｆｉｅｌｄｓ）的二元组；成员变量和
本地变量的区别是：成员变量的定义中包括了定义该

成员变量的类名，因此是其名称和该类名所组成的的

二元组到其值的映射，而本地变量则仅是其名称到值

的映射．值由ｖａｌ定义，可以是空引用值（Ｎｕｌｌ）、布尔值
（Ｂｏｏｌｂｏｏｌ）、整数值（Ｉｎｔｇｉｎｔ）、以及对象的地址（Ａｄｄｒ
ａｄｄｒ）．

ｓｔａｔｅ＝ｈｅａｐ×ｌｏｃａｌｓ
ｈｅａｐ＝ａｄｄｒｏｂｊ
ａｄｄｒ＝ｎａｔ
ｏｂｊ＝ｃｎａｍｅ×ｆｉｅｌｄｓ
ｆｉｅｌｄｓ＝ｖｎａｍｅ×ｃｎａｍｅｖａｌ
ｌｏｃａｌｓ＝ｖｎａｍｅｖａｌ

（４）

程序的语义定义采取大步操作语义（ＢｉｇＳｔｅｐＯｐｅｒ
ａｔｉｏｎａｌＳｅｍａｎｔｉｃｓ）［３２，３３］，以归纳谓词（ｉｎｄｕｃｔｉｖｅｌｙｄｅｆｉｎｅｄ
ｐｒｅｄｉｃａｔｅ）的方式给出，其语义规则的形式如式（５）所
示，表示：执行程序Ｐ中组成方法体的表达式 ｅ，从初始
状态（ｈ，ｌ）到达新的状态（ｈ′，ｌ′），ｅ计算到ｅ′．

Ｐ ｅ，（ｈ，ｌ[ ]） ｅ′，（ｈ′，ｌ′[ ]） （５）
方法调用时的参数是表达式列表，为了对表达式

列表进行计算，扩展了式（５）的定义为：如果表达式列
表为空，则状态不发生改变；如果表达式形如 ｅ＃ｅｓ，其
中，＃是单个元素ｅ加在列表ｅｓ的首部，则先计算单个表
示式ｅ的值，剩余列表再按形如 ｅ＃ｅｓ进行递归计算，每
次计算的值组成新的值列表．

语义规则参照 Ｊａｖａ语言规范［３４］．在此给出较为复
杂的方法调用ｅ．Ｍ（ｐｓ）在当前状态 ｓ０下的语义计算规
则，如式（６）所示．

Ｐ ｅ，ｓ[ ]０  ａｄｄｒａ，ｓ[ ]１ ；

Ｐ ｐｓ，ｓ[ ]１ ［］ｍａｐＶａｌｖｓ，（ｈ２，ｌ２[ ]）；

ｈ２ａ＝?（Ｃ，ｆｓ）」Ｔｓ＝ｍａｐ（ｔｈｅ°ｔｙｐｅｏｆｈ）ｖｓ；
ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＰＣＭＴｓＴ（ｐｎｓ，ｂｏｄｙ）Ｄ；
ｌｅｎｇｔｈｖｓ＝ｌｅｎｇｔｈｐｎｓ；
ｌ２′＝［ｔｈｉｓ Ａｄｄｒａ，ｐｎｓ[ ]ｖｓ］；
Ｐ ｂｏｄｙ，（ｈ２，ｌ２′[ ]） ｅ′，（ｈ３，ｌ３[ ]）
Ｐ ｅ·Ｍ（ｐｓ），ｓ[ ]０  ｅ′，（ｈ３，ｌ２[ ]）

（６）
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式（６）表示：当对方法调用语句进行计算时，首先计算
ｅ，得到其值ａｄｄｒａ，到达新的状态ｓ１，ａｄｄｒａ代表调用方
法的对象的地址；接着，在状态 ｓ１下，计算形参表达式
列表，得到形参值列表，并更新状态到（ｈ２，ｌ２）；如果在
堆ｈ２中，地址ａ代表着一个对象（Ｃ，ｆｓ），Ｔｓ是形参计算
得到的值列表所对应的类型列表，对于程序Ｐ中的类 Ｃ
而言，方法名为 Ｍ，形参类型列表为 Ｔｓ的方法是可见
的，这个方法的返值类型是 Ｔ，方法体是（ｐｎｓ，ｂｏｄｙ），通
过ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄ完成；形参值列表长度与形参名列表长度
相等，则为这个调用方法建立新的本地变量 ｌ２′，在这个
新的映射中，ｔｈｉｓ映射到地址ａ，形参名列表映射到值列
表，其中，加了中括号的映射符号代表两个列表的各个

元素按照顺序对应映射；最后，在状态（ｈ２，ｌ２′）下，执行
调用方法的方法体，得到 ｅ′，和新的状态（ｈ３，ｌ３）．所有
这些计算完成后，方法调用语句的最终结果为 ｅ′，堆状
态为ｈ３，但是本地变量恢复到调用方法前的本地变
量ｌ２．

函数ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄ调用了归纳定义的谓词ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄ
Ｄｅｆ，它的归纳定义如式（７）所示．式（７）获得一个映射，
即映射方法名和方法参数列表的二元组到返值和方法

体的二元组，因此，根据给定的（Ｍ，Ｔｓ），式（８）可以查
找到其对应的方法ｍ．式（７）的实现为，由函数ｇｅｔＣｌａｓｓ
Ｄｅｆ获得指定类名的类定义为（Ｄ，ｆｓ，ｍｓ），如果对象类
不是类Ｏｂｊｅｃｔ，则按类层次关系向上查找类中定义的方
法列表．函数ｍａｐ－ｏｆ中的ｌａｍｂｄａ演算将表示方法的四
元组变换成三元组，其中第一个元素为二元组（ｍＮａｍｅ，
Ｔｓ），然后 ｍａｐ－ｏｆ函数中的将元组列表转换成一个映
射，这个映射与第一个ｌａｍｂｄａ演算形成函数组合．父类
获得的映射在 ＋＋运算符的左边，子类获得的映射在
右边，如果ｍ１和ｍ２代表两个映射，ｍ１＋＋ｍ２运算规则
是：如果在映射 ｍ２中查找到对应在的方法，则结果为
该方法，若没有找到对应的方法，即为 Ｎｏｎｅ，再在映射
ｍ１中查找是否有对应的方法．最后的效果为：如果父类
和子类具有同名同参数列表的方法，由于子类中的查

找在前，结果为子类中定义的方法，即子类覆盖了父类

的方法．由于方法查找时，方法名和形参类型同时作为
参数，因此对于同名而不同形参的方法，视为不同的方

法，即方法重载．
ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＤｅｆＩｎｄｕｃｔ：
ｇｅｔＣｌａｓｓＤｅｆＰＣ＝?（Ｄ，ｆｓ，ｍｓ）」；
Ｃ≠Ｏｂｊｅｃｔ；ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＤｅｆＰＤＭｍＮａｍｅＴｓ；
ＭｍＮａｍｅＴｓ′＝ＭｍＮａｍｅＴｓ＋＋
（Ｏｐｔｉｏｎ．ｍａｐ（λＴｙＭｂｏｄｙ．（ＴｙＭｂｏｄｙ，Ｃ））°
（ｍａｐ－ｏｆ（λ（ｍＮａｍｅ，Ｔｓ，Ｔ，ｍｂｏｄｙ）．
（（ｍＮａｍｅ，Ｔｓ），Ｔ，ｍｂｏｄｙ））ｍｓ）））



ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＤｅｆＰＣＭｍＮａｍｅＴｓ′

（７）

ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＰＣＭＴｓＴｍＤ≡
Ｍｍ．ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＤｅｆＰＣＭｍ∧
Ｍｍ（Ｍ，Ｔｓ）＝?（（Ｔ，ｍ），Ｄ）」

（８）

以上方法覆盖要求方法名和参数类型相同，返值

类型不大于被覆盖方法的返值类型，式（９）给出了这个
定义，它是定义程序 ｗｅｌｌｆｏｒｍｅｄｎｅｓｓ的一个重要组成
部分．
λ（Ｃ，（Ｄ，ｆｓ，ｍｓ））．（ｍ∈ｓｅｔｍｓ．ｄｉｓｔｉｎｃｔ－ｆｓｔ
（ｍａｐ（λ（Ｍ，Ｔｓ，Ｔ，ｍｂ）．（（Ｍ，Ｔｓ），Ｔ，ｍｂ））ｍｓ）∧
（Ｃ≠ →Ｏｂｊｅｃｔ ｉｓ－ｃｌａｓｓＰＤ∧
（（Ｍ，Ｔｓ，Ｔ，ｍｂ）∈ｍｓ．Ｄ′Ｔ′ｍ′．

→ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＰＤＭＴｓＴ′ｍ′Ｄ′ Ｔ≤Ｔ′
（９）

３　ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ的操作语义
　　目标机器是寄存器架构的虚拟机 ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ，参
考ＡｎｄｒｏｉｄＤａｌｖｉｋ［３５～３８］．ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机的抽象指
令如式（１０）所示．
　　ｉｎｓｔｒ＝Ｃｏｎｓｔｎａｔｎａｔ

　　｜Ｉｇｅｔｎａｔｎａｔｖｎａｍｅｖｎａｍｅ
｜Ｉｐｕｔｎａｔｎａｔｖｎａｍｅｖｎａｍｅ
｜ＡｒｉＢｉｎｏｐａｒｉｏｐｎａｔｎａｔｎａｔ
｜Ｃｍｐｅｑ／ｎｅ／ｇｔ／ｇｅ／ｌｔ／ｌｅｎａｔｎａｔｎａｔ
｜ＩＦｆａｌｓｅｉｄｘｉｎｔ
｜Ｇｏｔｏｂｒａｎｃｈｏｆｆｓｅｔ
｜Ｒｅｔｕｒｎｎａｔ
｜Ｉｎｖｏｋｅｎａｔｎａｔｍｎａｍｅ
｜ＮｅｗＩｎｔａｎｃｅｎａｔｃｎａｍｅ
｜Ｔｈｒｏｗｎａｔ
｜ＣｈｅｃｋＣａｓｔｎａｔｃｎａｍｅ
｜Ｍｏｖｅｎａｔｎａｔ
｜ＭｏｖｅＲｅｓｕｌｔｎａｔ
｜ＭｏｖｅＥｘｃｅｐｔｉｏｎｎａｔ （１０）

ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机程序定义如式（１１）所示，其
中，ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ程序（ｄｖｍ－ｐｒｏｇ）的定义是将式（２）中
第一行的类型变量′ｍ替换为其方法体（ｄｖｍ－ｍｂ），它是
三元组，第一个分量表示寄存器个数（不计 ｔｈｉｓ和实参
的后Ｎ个寄存器），该值在编译时确定，第二个分量是
指令列表，最后一个分量是编译时生成的异常表（ｅｘ－
ｔａｂｌｅ）．异常表是异常表项（ｅｘ－ｅｎｔｒｙ）的列表，一个异常
表项由ｔｒｙ块起始指令程序计数 ｐｃ、结束指令程序计数
ｐｃ、捕获异常类型 ｃｎａｍｅ以及对应的 ｃａｔｃｈ块的起始指
令程序计数ｐｃ组成．ｐｃ是自然数类型的别名．

ｄｖｍ－ｐｒｏｇ＝ｄｖｍ－ｍｂｐｒｏｇ
ｄｖｍ－ｍｂ＝ｎａｔ×ｉｎｓｔｒｌｉｓｔ×ｅｘ－ｔａｂｌｅ
ｅｘ－ｔａｂｌｅ＝ｅｘ－ｅｎｔｒｙｌｉｓｔ
ｅｘ－ｅｎｔｒｙ＝ｐｃ×ｐｃ×ｃｎａｍｅ×ｐｃ

（１１）
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式（１２）给出了ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机状态ｄｖｍ－ｓｔａｔｅ，它由
是否产生异常、堆（ｈｅａｐ）、栈桢（ｆｒａｍｅ）列表和方法返回
值组成，如果有异常产生，ｖａｌｏｐｔｉｏｎ的值为异常对象的
地址（Ａｄｄｒａ），否则其值为 Ｎｏｎｅ．栈桢由捕获的异常、
寄存器中存放的值的列表、方法所在的类名、方法名、形

参列表以及程序计数组成，如果捕获到异常，ｘｃｐｔｖａｌ的
值为异常对象的地址．堆（ｈｅａｐ）的定义与源语言ｍＪａｖａ
相同，如式（４）所示．
ｄｖｍ－ｓｔａｔｅ＝ｖａｌｏｐｔｉｏｎ×ｈｅａｐ×ｆｒａｍｅｌｉｓｔ×ｒｔｖａｌ
ｆｒａｍｅ＝ｘｃｐｔｖａｌ×ｖａｌｌｉｓｔ×ｃｎａｍｅ×ｍｎａｍｅ×ｔｙｌｉｓｔ×ｐｃ

（１２）
ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机程序的操作语义与源ｍＪａｖａ程

序大步操作语义的定义方式不同，它先定义函数 ｒｕｎ，
通过调用函数 ｒｕｎ－ｉｎｓｔｒ给出了单步执行的状态转换，
如式（１３）所示．
ｒｕｎ（Ｐ，ｘｐ，ｈ，［］，ｒ）＝Ｎｏｎｅ
ｒｕｎ（Ｐ，ｘｐ，ｈ，（ｘ，ｒｅｇ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ）＃ｆｒｓ，ｒ）＝
（ｌｅｔｉ＝ｉｎｓｔｒｓ－ｏｆＰＣＭｔｓ！ｐｃ；（ｘｐ，ｈ′，ｆｒｓ′，ｒ′）＝
ｒｕｎ－ｉｎｓｔｒｉＰｈｘｒｅｇＣＭｔｓｐｃｆｒｓｒｉｎ

ｃａｓｅｘｐｏｆＮｏｎｅ（Ｎｏｎｅ，ｈ′，ｆｒｓ′，ｒ′）?ａ」
ｌｏｏｋｕｐＨＰａｈ（（ｘ，ｒｅｇ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ）＃ｆｒｓ）ｒ

）

（１３）
使用上述函数式的定义，关系方式的语义定义ｒｕｎ

Ｒｅｌ实现为状态转换的集合，因此，程序的执行 ｒｕｎＰｒｏｇ
由任意有限步的单步执行组成，为了方便表示，将 Ｍｉ
ｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机程序的语义定义 ｒｕｎＰｒｏｇＰσσ′写为
如式（１４）的形式，它表示在初始虚拟机状态 σ下执行
程序Ｐ，到达新的状态σ′．

Ｐσ →
ｄｖｍ
σ′ （１４）

状态转换函数ｒｕｎ－ｉｎｓｔｒ以及详细阐述可详见文献
［３９］．

４　编译及证明

４１　ｍＪａｖａ到ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋＶＭ的编译
４１１　ｍＪａｖａ程序的编译方法

在不考虑优化的情况下，ｍＪａｖａ源程序 Ｊ－ｐｒｏｇ到
ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋＶＭ目标程序ｄｖｍ－ｐｒｏｇ的翻译是将组成源
程序方法体的抽象表达式 Ｊ－ｅｐｒ中的每一个构造器所
构造的语句翻译成一条或多条目标机器指令，即 ｉｎｓｔｒ
定义的指令．由于源程序中的本地变量名不再出现在
机器指令中，这些值按照其声明的顺序存储在一片连

续的寄存器中，为避免一遍翻译及证明的复杂，定义一

个中间语言Ｊｉ－ｐｒｏｇ，如式（１５）所示．
Ｊｉ－ｐｒｏｇ＝Ｊｉ－ｍｂｐｒｏｇ
Ｊｉ－ｍｂ＝ｎａｔ×Ｊｉ－ｅｐｒ
Ｊｉ－ｅｐｒ＝ｎａｔｅｐｒ

（１５）

其中，Ｊｉ－ｅｐｒ用 ｎａｔ取代了式（１）中的类型变量′ａ，即中
间语言程序中的语句中不再出现方法本量名，而是方

法变量名对应的序号．Ｊｉ－ｍｂ中的 ｎａｔ是方法形参个数
（不包括ｔｈｉｓ），将用于指定代码生成时可用的寄存器序
号．因此，将式（２）中第一行的类型变量′ｍ用 Ｊｉ－ｍｂ替
换后，得到中间语言程序的定义Ｊｉ－ｐｒｏｇ．

编译分为两步，第一步是中间代码生成，用于消除

本地变量名，将 Ｊ－ｐｒｏｇ翻译成 Ｊｉ－Ｐｒｏｇ，由 ｃＥｐｒ１完成；
第二步是代码生成，将 Ｊｉ－ｐｒｏｇ翻译成 ｄｖｍ－ｐｒｏｇ，由
ｃＥｐｒ２和ｃＥｐｒｅｘ２共同完成．我们将在下一小节４１２以
及４１３中分别予以讨论．

对方法进行编译的函数如式（１６）所示，表示：给定
的一个方法（Ｍ，Ｔｓ，Ｔ，ｍ）和一个编译函数 ｆ，编译后的
结果为（Ｍ，Ｔｓ，Ｔ，ｆｍ）．

ｃＭｅｔｈｏｄｆ≡
λ（Ｍ，Ｔｓ，Ｔ，ｍ）．（Ｍ，Ｔｓ，Ｔ，ｆｍ）

（１６）

对应于源程序方法体 Ｊ－ｍｂ和中间语言程序方法
体Ｊｉ－ｍｂ，相应的 ｆ函数都是 ｌａｍｂｄａ运算，分别如式
（１７）和（１８）所示．

λ（ｐｎｓ，ｂｏｄｙ）．
（ｌｅｎｇｔｈｐｎｓ，ｃＥｐｒ１（ｔｈｉｓ＃ｐｎｓ）ｂｏｄｙ）

（１７）

λ（ｎ，ｂｏｄｙ）．ｌｅｔｌｏｃａｌｓ＝ｍａｘＬｏｃａｌｓｂｏｄｙ；
　ｉｄｘ＝１＋ｎ＋ｌｏｃａｌｓ；
　ｗｓ＝ｍａｘＷＳｂｏｄｙ；ｒｅｇｓ＝ｉｄｘ＋ｗｓ；
　ｉｓ＝ｃＥｐｒ２ｉｄｘｂｏｄｙ；ｘｔ＝ｃＥｐｒｅｘ２ｉｄｘｂｏｄｙ０；
　ｍｏｖｅｐｓ＝ｇｅｎＭｏｖｅｐｓ（ｎ＋１）ｒｅｇｓ
ｉｎ（ｒｅｇｓ，ｍｏｖｅｐｓ＠ｉｓ＠ ［Ｒｅｔｕｒｎｉｄｘ］，ｘｔ）

（１８）

其中，函数ｍａｘＬｏｃａｌｓ归纳计算出方法体中嵌套变量的
最大深度，因此，ｉｄｘ是起始可用的寄存器序号，式（１９）
给出了块语名和捕获异常语句的计算规则．函数 ｍａｘ
ＷＳ归纳得到所需要的最大计算空间，式（２０）给出了创
建对象、变量访问、条件以及方法调用的计算规则．

ｍａｘＬｏｃａｌｓ｛ｖｔｓ；ｅ｝＝ｍａｘＬｏｃａｌｓｅ＋ｓｉｚｅｖｔｓ
ｍａｘＬｏｃａｌｓ（ｔｒｙｅｃａｔｃｈ（ＣＶ）ｅ′）＝
ｍａｘ（ｍａｘＬｏｃａｌｓｅ）（ｍａｘＬｏｃａｌｓｅ′＋１）

（１９）

ｍａｘＷＳ｛ＮｅｗＩｎｓｔａｎｃｅｎＣ｝＝１
ｍａｘＷＳ（Ｖａｒｉ）＝１
ｍａｘＷＳ（ｉｆ（ｅ）ｅ１ｅｌｓｅｅ２）＝
ｍａｘ（ｍａｘＷＳｅ）（ｍａｘ（ｍａｘＷＳｅ１）（ｍａｘＷＳｅ２））
ｍａｘＷＳ（ｅ·Ｍ（ｅｓ））＝
ｍａｘ（ｍａｘＷＳｅ）（ｍａｘＷＳｅｓ）＋１

（２０）
函数ｇｅｎＭｏｖｅｐｓ生成Ｍｏｖｅ指令，将实参值顺序放到

序号从０开始的寄存器中，如式（２１）所示．
ｇｅｎＭｏｖｅｐｓ０ｒｅｇｓ＝［］
ｇｅｎＭｏｖｅｐｓ（Ｓｕｃｍ）ｒｅｇｓ＝
［Ｍｏｖｅｍ（ｒｅｇｓ＋ｍ）］＠ｇｅｎＭｏｖｅｐｓｍｒｅｇｓ

（２１）
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主体编译函数如式（２２）所示，使用运算°组合两步编译函
数，完成从ｍＪａｖａ程序到ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机程序的编译．

Ｊ２ＤＶＭ≡ｃＰｒｇ２°ｃＰｒｇ１
　ｃＰｒｇ１≡ｃＰｒｇ式（２５）
　ｃＰｒｇ２≡ｃＰｒｇ式 （２６）
　ｃＰｒｇｆ≡ ｍａｐ（ｃＣｌａｓｓｆ）
ｃＣｌａｓｓｆ≡λ（Ｃ，Ｄ，ｆｓ，ｍｓ）．
（Ｃ，Ｄ，ｆｓ，ｍａｐ（ｃＭｅｔｈｏｄｆ）ｍｓ）

（２２）

４．１．２　中间代码程序Ｊｉ－ｐｒｏｇ生成
为了得到本地变量声明序号，需要知道当前本地

变量环境，参数Ｖａｒｓ：：ｖｎａｍｅｌｉｓｔ代表这个环境，初始本
地变量环境为ｔｈｉｓ和方法形参名，在式（１７）给出．

由ｍＪａｖａ源程序到中间语言程序的转换由函数
ｃＥｐｒ１完成，在给定当前变量环境下，计算表达式中出现
的变量名的序号．因此，除了本地变量名被转换成了其
对应的序号外，其余与源程序相同．式（２３）给出了编译
块表达式语句的方法，其他表达式的语句的编译较为

直接，不再赘述．
ｃＥｐｒ１Ｖａｒｓ｛ｖｔｓ；ｅ｝＝｛
ｅｎｕｍｅｒａｔｅ（ｓｉｚｅＶａｒｓ）（ｍａｐ（λ（ｖｎ，ｔ）．ｔ）ｖｔｓ）；
ｃＥｐｒ１Ｖａｒｓ＠（ｍａｐ（λ（ｖｎ，ｔ）．ｖｎ）ｖｔｓ））ｅ｝

（２３）

４．１．３　目标ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机代码生成
目标代码的生成包括虚拟机指令的生成 ｃＥｐｒ２和

异常表项的生成 ｃＥｐｒｅｘ２由于 Ｄａｌｖｉｋ这种寄存器架构
的虚拟机没有操作数栈，它使用了额外的指令，即

ＭｏｖｅＲｅｓｕｌｔ指令存放方法的返回值，以及使用 ＭｏｖｅＥｘ
ｃｅｐｔｉｏｎ指令存放捕获到的异常对象．因此，编译时，方法
调用指令之后紧跟一条ＭｏｖｅＲｅｓｕｌｔ指令．在编译异常处
理块时，首先添加一条ＭｏｖｅＥｘｃｅｐｔｉｏｎ指令．

针对每一个 Ｊｉ表达式语句，指令生成方法是直接
的．式（２４）给出了异常捕获语句的指令生成方法，其中参
数ｉｄｘ表示编译时可用的第一个寄存器序号，初始序号为
方法形参个数＋１（ｔｈｉｓ）与方法本地变量个数的和．
ｃＥｐｒ２ｉｄｘ（ｔｒｙｅｃａｔｃｈ（Ｃｉ）ｅ′）＝
（ｌｅｔｔｒｙ＝ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ；
ｃａｔｃｈ＝［ＭｏｖｅＥｘｃｅｐｔｉｏｎｉｄｘ］＠ ｃＥｐｒ２（ｉｄｘ＋１）ｅ′
ｉｎｔｒｙ＠ ［Ｇｏｔｏ（ｉｎｔ（ｓｉｚｅｃａｔｃｈ）＋１）］＠ｃａｔｃｈ）

（２４）
由于异常表项中的程序指令计数是绝对程序指令计

数，而不是如跳转指令中的相对偏移量，所以异常表项生

成函数ｃＥｐｒｅｘ２包括了一个参数，代表当前的程序指令计
数，针对异常捕获语句的异常表项生成如式（２５）所示．

ｃＥｐｒｅｘ２ｉｄｘ（ｔｒｙｅｃａｔｃｈ（ＣＶ）ｅ′）ｐｃ＝（ｌｅｔ
ｐｃ′＝ｐｃ＋ ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅｉｎ
ｃＥｐｒｅｘ２ｉｄｘｅｐｃ＠ ｃＥｐｒｅｘ２（ｉｄｘ＋１）ｅ′（ｐｃ′＋２）
＠［（ｐｃ，ｐｃ′，Ｃ，ｐｃ′＋１）］

（２５）
４２　编译正确性证明

编译正确性在于编译前后两种程序语义的保持．
对于４１节中定义的中间语言程序 Ｊｉ－ｐｒｏｇ，我们还未
定义其语义，因此，在本节先给出它的大步操作语义；再

构造Ｊ－ｐｒｏｇ和和编译后的 Ｊｉ－ｐｒｏｇ语义保持定理并证
明，以及Ｊｉ－ｐｒｏｇ和编译后的ｄｖｍ－ｐｒｏｇ语义保持定理并
证明，最后由这两步的语义保持，证明 Ｊ－ｐｒｏｇ到 ｄｖｍ－
ｐｒｏｇ程序的编译的正确性．
４２１　Ｊｉ－ｐｒｏｇ的大步操作语义

与源程序Ｊ－ｐｒｏｇ的状态比较，中间语言程序Ｊｉ－ｐｒｏｇ
由于消除了变量名，状态表示中，本地变量不再是变量名

到其值的映射函数，而是一系列值，如式（２６）所示．
ｓｔａｔｅ１＝ｈｅａｐ×（ｖａｌｌｉｓｔ） （２６）

Ｊｉ－ｐｒｏｇ的大步操作语义的计算规则与 Ｊ－ｐｒｏｇ的大步
操作语义规则基本相同．式（２７）给出它的方法调用的
语义规则．

Ｐ１ ｅ，ｓ[ ]０  ａｄｄｒａ，ｓ[ ]１ ；

Ｐ１ ｅｓ，ｓ[ ]１ ［］ｍａｐＶａｌｖｓ，（ｈ２，ｌｓ２[ ]）；

ｈ２ａ＝ （Ｃ，ｆｓ）；ｔｓ＝ｍａｐ（ｔｈｅ°ｔｙｐｅｏｆｈ）ｖｓ；
ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＰＣＭｔｓＴ（－，ｂｏｄｙ）Ｄ；
ｌｓ２′＝ｒｅｐｌｉｃａｔｅ（ｍａｘＬｏｃａｌｓｂｏｄｙ）；
ｕｎｄｅｆｉｎｅｄ＠（Ａｄｄｒａ）＃ｖｓ；ｖｓ＝ ｔｓ；
Ｐ１ ｂｏｄｙ，（ｈ２，ｌｓ２′[ ]） ｅ′，（ｈ３，ｌｓ３[ ]）
Ｐ１ ｅ·Ｍ（ｅｓ），ｓ[ ]０  ｅ′，（ｈ３，ｌｓ２[ ]）

（２７）

４２２　Ｊ－ｐｒｏｇ到Ｊｉ－ｐｒｏｇ的编译正确性
定理１
ｗｆ－Ｊ－ｐｒｏｇＰ；ｆｖｅｓｅｔＶａｒｓ；
Ｐ ｅ，（ｈ，ｌ[ ]） ｅ′，（ｈ′，ｌ′[ ]）；
ａ∈ｄｏｍｌ．ｌａ＝（［Ｖａｒｓ［ ］ｌｓ］ａ）
Ｖａｒｓ＋ｍａｘＬｏｃａｌｓｅ≤ ｌｓ

ｌｓ′．ｃＰｒｇ１Ｐ１［ｃＥｐｒ１Ｖａｒｓｅ，（ｈ，ｌｓ）］

［ｆｉｎ１ｅ′，（ｈ，ｌｓ′）］∧ｌ′ｍ［Ｖａｒｓ［ ］ｌｓ′］
其中，符号［ ］将两个列表中的元素按序号从左

到右一一映射，ｌ′ｍ［Ｖａｒｓ［ ］ｌｓ′］表示：
ａ∈ｄｏｍｌ′．ｌ′ａ＝（［Ｖａｒｓ［ ］ｌｓ′］ａ）

定理１表示：若ｍＪａｖａ程序是良构的（ｗｅｌｌｆｏｒｍｅｄ），
编译前Ｊ－Ｐｒｏｇ的状态与编译后的Ｊｉ－ｐｒｏｇ的状态保持．

程序Ｐ是良构的，除式（７）描述的以外，完整的良
构性条件描述为：程序 Ｐ中定义的所有类是良构的，且
类名不重复．一个类Ｃ是良构的，当且仅当 Ｃ中定义的

４２６１



第　７　期 江　南：ｍＪａｖａ到ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ虚拟机的编译验证

成员变量名不重复；成员变量的类型是 Ｐ中合法类型；
没有同名且同参数的方法；所有方法体是良构的；若 Ｃ
不是根类Ｏｂｊｅｃｔ，如果 Ｃ的父类是 Ｄ，则 Ｄ不可能是 Ｃ
的子类，即不存在父子类的循环定义；若子类方法覆盖

父类方法，子类方法的返值类型不大于父类型，如式

（７）所示．一个方法体是良构的，当且仅当形参名列表
的长度与方法形参类型列表长度相同；形参名没有重

复；ｔｈｉｓ不出现在形参名列表中；不存在嵌套块中变量
重复声明；不会出现未声明变量的使用．

按照Ｊ－Ｐｒｏｇ到Ｊｉ－ｐｒｏｇ的翻译：Ｊ－ｐｒｏｇ中的本地变
量名转换为对应的序号，如果Ｊ－ｐｒｏｇ的状态由（ｈ，ｌ）转
换到（ｈ′，ｌ′），Ｊｉ－ｐｒｏｇ的状态中堆也转换到ｈ′，设本地变
量状态转换到ｌｓ′，则ｌ′和ｌｓ′之间的保持关系为：对于所
有在映射ｌ′已赋值的变量（ｌ′Ｖ的值不等于 Ｎｏｎｅ，表示
为ａ∈ｄｏｍｌ′），其值与ｌｓ′中对应的值相同，当然，需要
满足的前提是Ｊ－ｐｒｏｇ和Ｊｉ－ｐｒｏｇ程序执行前的状态ｌ和
ｌｓ之间也需要满足这个关系；同时，函数 ｆｖ保证 Ｊ－ｐｒｏｇ
程序中出现的变量名都是方法体中声明的变量、ｔｈｉｓ或
者方法的形参；ｌｓ′的大小不小于计算ｅ时所需的本地变
量个数；没有嵌套块中变量的重复声明．函数 ｆｉｎ１表示
ｆｉｎ１（Ｖａｌｖ）＝ｖａｌｖ，ｆｉｎ１（ＴｈｒｏｗＥｘａ）＝ＴｈｒｏｗＥｘａ．
　 　 证 明 　 在 语 义 规 则 Ｐ ｅ，（ｈ，ｌ[ ]） 
ｅ′，（ｈ′，ｌ′[ ]）上进行归纳证明．我们给出抛出和捕获异
常语句的证明．首先它是一个递归定义的表达式，证明
使用了归纳假定；第二，异常处理是最为复杂的语义之

一，它涉及在编译生成的异常表项中查找是否有对应

的处理，以及向上层调用方法的异常抛出；第三，寄存器

架构的虚拟机并不在操作数栈的栈顶存放抛出的异

常，而是由虚拟机本身来传递，这是一个与编译到栈架

构虚拟机显著不同的地方．因此，我们给出这个具有典
型性和复杂性的证明．令ｅ＝ｔｒｙｅ１ｃａｔｃｈ（ＣＶ）ｅ２，对于子
表达式ｅ１和ｅ２，对应的归纳假定（ＩｎｄｕｃｔｉｏｎＨｙｐｏｔｈｅｓｉｓ，
ＩＨ）成立，设为ＩＨ１和ＩＨ２：

ＩＨ１：

Ｐ ｅ１，（ｈ，ｌ[ ]） （ＴｈｒｏｗＥｘａ），（ｈ１，ｌ１[ ]）；

ｆｖｅ１ｓｅｔＶａｒｓ；ｌｍ［Ｖａｒｓ［ ］ｌｓ］；
｜Ｖｓ｜＋ｍａｘＬｏｃａｌｓｅ１≤ ｌｓ；

ｌｓ１ｃＰｒｇ１Ｐ１ ｃＥｐｒ１Ｖａｒｓｅ１，（ｈ，ｌｓ[ ]）

 ｆｉｎ１（ＴｈｒｏｗＥｘａ），（ｈ１，ｌｓ[ ]１ ∧ｌ１ｍ［Ｖａｒｓ［ ］ｌｓ１］

ＩＨ２：

Ｐ ｅ２，（ｈ１，ｌ１（Ｖ Ａｄｄｒａ[ ]）） ｅ′，（ｈ２，ｌ２[ ]）；

Ｖａｒｓ′＝Ｖａｒｓ＠［Ｖ］；ｌｓ′＝ｌｓ１［Ｖａｒｓ：＝Ａｄｄｒａ］；
ｆｖｅ２ｓｅｔＶａｒｓ′；
ｌ１（Ｖ Ａｄｄｒａ）ｍ［Ｖａｒｓ′［ ］ｌｓ′］；
Ｖａｒｓ′＋ｍａｘＬｏｃａｌｓｅ２≤ ｌｓ′；
ｌｓ２ｃＰｒｇ１Ｐ１ ｃＥｐｒ１Ｖａｒｓ′ｅ２，（ｈ１，[ ]ｌｓ′

 ｆｉｎ１ｅ′，（ｈ２，ｌｓ２[ ]）∧ｌ２ｍ［Ｖａｒｓ′［ ］ｌｓ２］

又Ｊ－ｐｒｏｇ的ｔｒｙｃａｔｃｈ的语义定义为：
Ｐ ｅ１，（ｈ，[ ]ｌ［（ＴｈｒｏｗＥｘａ，（ｈ１，ｌ１）］；ｈ１ａ＝?（Ｄ，ｆｓ）」；

ＰＤ≤Ｃ；Ｐ［ｅ２，（ｈ１，ｌ１（Ｖ Ａｄｄｒａ））］［ｅ′，（ｈ２，ｌ２）］；
Ｐ［ｅ，（ｈ，ｌ］［ｅ′，（ｈ２，ｌ２（Ｖ：＝ｌ１Ｖ）］

联合ＩＨ１和ＩＨ２，满足Ｊ－ｐｒｏｇ的ｔｒｙｃａｔｃｈ的语义规则的
前提，于是有：

Ｐ ｅ，（ｈ，[ ]ｌ ｅ′，（ｈ２，ｌ２（Ｖ：＝ｌ１Ｖ[ ]）
又Ｊ－ｐｒｏｇ程序ｔｒｙｃａｔｃｈ的编译规则为：

ｃＥｐｒ１Ｖａｒｓ（ｔｒｙｅ１ｃａｔｃｈ（ＣＶ）ｅ２）＝
ｔｒｙ（ｃＥｐｒ１Ｖａｒｓｅ１）ｃａｔｃｈ（Ｃｓｉｚｅ（Ｖａｒｓ））
（ｃＥｐｒ１（Ｖａｒｓ＠［Ｖ］）ｅ２）

，

而Ｊｉ－ｐｒｏｇ的ｔｒｙｃａｔｃｈ语义规则前提为：
Ｐ１［ｅ１，（ｈ，ｌｓ］［（ＴｈｒｏｗＥｘａ，（ｈ１，ｌｓ１）］；
ｈ１ａ＝｜（Ｄ，ｆｓ）｜；ＰＤ≤

Ｃ；
Ｐ１［ｅ２，（ｈ１，ｌｓ１（ｉ：＝Ａｄｄｒａ））］［ｅ′，（ｈ２，ｌｓ２）］

因此，结合ＩＨ２，ｌｓ２即是待要证明存在的本地变量
列表，即ｌｓ２使得：

ｃＰｒｇ１Ｐ１［ｃＥｐｒ１Ｖａｒｓｅ，（ｈ，ｌｓ）］
［ｆｉｎ２ｅ′，（ｈ２，ｌｓ２）］∧ｌ２（Ｖ：＝ｌ１Ｖ）ｍ［Ｖａｒｓ［ ］ｌｓ２］
其中，ｌ２（Ｖ：＝ｌ１Ｖ）是计算ｅ之后的本地变量状态．

证毕．
４２３　Ｊｉ－ｐｒｏｇ到ｄｖｍ－ｐｒｏｇ的编译正确性

定理２
ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＰ１ＣＭＴｓＴ（ｎ，ｂｏｄｙ）Ｃ
Ｐ１１［ｂｏｄｙ，（ｈ，ｌｓ）］［ｅ′，（ｈ′，ｌｓ′）］

ｃＰｒｇ２Ｐ１１（Ｎｏｎｅ，ｈ，［（Ｕｎｉｔ，ｌｓ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，０）］，Ｕｎｉｔ）

→
ｄｖｍ
（ｅｘｃｅｐｔｉｏｎｅ′，ｈ′，［］，Ｕｎｉｔ）
定理２表示：给定程序Ｊｉ－Ｐｒｏｇ，其类Ｃ具有可执行

的方法Ｍ，即（Ｍ，Ｔｓ，Ｔ，（ｎ，ｂｏｄｙ）），在状态（ｈ，ｌｓ）下执
行其方法体ｂｏｄｙ，到达新的状态（ｈ′，ｌｓ′）；等价于在机器
状态（Ｎｏｎｅ，ｈ，［（Ｕｎｉｔ，ｌｓ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，０）］，Ｕｎｉｔ）下执行编
译后的程序 ｃＰｒｇ２Ｐ１，，则执行后的机器状态中，堆也应
该是ｈ′，程序执行完毕，桢栈为空．ｅｘｃｅｐｔｉｏｎｅ′为Ｎｏｎｅ或
某个产生的异常对象地址．

定理２直观地表达了编译前后的语义保持性，但是
其表达的是方法体内所有语句全部执行完毕后的语

义，不能进行归纳证明．因此，代替方法体全部执行完毕
来表示语义，而是给定正在执行的指令计数，并按照

Ｊｉ－Ｐｒｏｇ执行其表达式的结果是正常值还是抛出异常两
方面分别构造语义保持，从而构造定理３，如下所示．

定理 ３　给定 Ｐ１：：Ｊｉ－ｐｒｏｇ，ｅ：：ｅｐｒ１，Ｐ≡ｃＰｒｇ２

Ｐ１
Ｐ１１［ｅ，（ｈ，ｌｓ）］［ｅ′，（ｈ′，ｌｓ′）］

（ＣＭｔｓｉｄｘｐｃｖｘａｆｒｓ．Ｐ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ
（ｅ′＝Ｖａｌｖ→ Ｐ（Ｎｏｎｅ，ｈ，（ｘｔ，ｌｓ，

　 Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ）＃ｆｒｓ，ｒｅｔｖ） →
ｄｖｍ
（Ｎｏｎｅ，ｈ′，（ｘｔ，ｌｓ′，
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Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ＋ ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ）＃ｆｒｓ，ｒｅｔｖ））∧
（ｅ′＝ＴｈｒｏｗＥｘ（Ｖａｌ（Ａｄｄｒｘａ））→
（ｐｃ１．ｐｃ≤ｐｃ１∧ ｐｃ１≤ｐｃ＋ ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ∧
ｃａｕｇｈｔＰｐｃ１ｈ′ｘａ（ｃＥｐｒｅｘ２ｉｄｘｅｐｃ）∧
Ｐ（Ｎｏｎｅ，ｈ，（ｘｔ，ｌｓ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ）＃ｆｒｓ，ｒｅｔｖ）

→
ｄｖｍ

ｌｏｏｋｕｐＨＰｘａｈ′（（Ａｄｄｒｘａ），ｘｔ，ｌｓ′，
Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ１）＃ｆｒｓｒｅｔｖ）））

其中：Ｐ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ表示当前栈桢的指针不
会超出被编译表达式所对应的指令，ｐｃ指向表达式 ｅ
编译后对应的第一条指令．
　　证明　在计算规则
Ｐ１［ｅ，（ｈ，ｌｓ）］［ｅ′，（ｈ′，ｌｓ′）］上进行归纳证明，即对
每一个表达式，在其子表达式归纳假定成立的条件下，

证明该表达式计算前后的语义是相同的．在此，我们仍
然给出最为复杂的语句之一，异常处理语句，即捕获到

抛出异常并作处理的归纳证明过程．
令ｅ＝ｔｒｙｅ１ｃａｔｃｈ（Ｃｉ）ｅ２，
定理的前提条件之一ｅ的语义定义为：

Ｐ１１［ｅ１，（ｈ０，ｌｓ０）］［ＴｈｒｏｗＥｘａ，（ｈ１，ｌｓ１）］

ｈ１ａ＝?（Ｄ，ｆｓ）」；ＰＤ≤
Ｃ；ｉ＜｜ｌｓ１｜

Ｐ１１［ｅ２，（ｈ１，ｌｓ１［ｉ：＝Ａｄｄｒａ］）］［ｅ２′，（ｈ２，ｌｓ２］
Ｐ１１［ｔｒｙｅ１ｃａｔｃｈ（Ｃｉ），（ｈ０，ｌｓ０）］［ｅ２′，（ｈ，ｌｓ２）］

上式表明：如果执行ｅ１时系统抛出了异常，状态转
换为（ｈ１，ｌｓ１）；该异常能够被捕获，即异常类型是捕获
异常类型的子类型，并且变量的索引号不超出本地变

量最大索引号；在对 ｌｓ１进行更新，即（ｈ１，ｌｓ１［ｉ：＝Ａｄｄｒ
ａ］）状态下执行ｅ２，计算得到 ｅ２′，到达状态（ｈ２，ｌｓ２）；则
执行ｅ后得到ｅ２′，到达状态为（ｈ２，ｌｓ２）．

令σ０＝（Ｎｏｎｅ，ｈ０，（ｘｔ，ｌｓ０，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ）＃ｆｒｓ，ｒｅｔｖ）
其中，ｐｃ满足：Ｐ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ
因此，ｐｃ也满足：Ｐ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ１
因此，由：

Ｐ１１［ｅ１，（ｈ０，ｌｓ０）］［ＴｈｒｏｗＥｘａ，（ｈ１，ｌｓ１）］，
根据归纳假定得到：ｐｃ１，使得：
ｐｃ≤ｐｃ１∧ｐｃ１＜ｐｃ＋｜ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ１｜∧
ｃａｕｇｈｔＰｐｃ１ｈ１（ｃＥｐｒｅｘ２ｉｄｘｅ１ｐｃ）∧Ｐ１σ０

→
ｄｖｍ
ｌｏｏｋｕｐＨＰａｈ１（（ｘｔ，ｌｓ１，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ１）＃ｆｒｓ）ｒｔｖ

由于此处考虑的是捕获到异常的语义，ｌｏｏｋｕｐＨａｎ
ｄｌｅｒ函数返回一个机器状态，于是有：

Ｐ１σ０ →
ｄｖｍ
（Ｎｏｎｅ，ｈ１，（ｘｔ，ｌｓ１［ｉ：＝Ａｄｄｒａ］，

Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ１′）＃ｆｒｓ，ｒｅｔｖ）
其中，ｐｃ１′＝ｐｃ＋｜ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ１｜＋１．
于是有：Ｐ，Ｃ，Ｍ，ｐｃ１′ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ２．令σ１表示状态：
（Ｎｏｎｅ，ｈ１，（ｘｔ，ｌｓ１［ｉ：＝Ａｄｄｒａ］，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ１′）＃ｆｒｓ

因此，由

Ｐ１１［ｅ２，（ｈ１，ｌｓ１［ｉ：＝Ａｄｄｒａ］）］［ｅ２′，（ｈ２，ｌｓ２］
根据归纳假定得到：

如果ｅ２′＝Ｖａｌｖ，则有：

Ｐσ１ →
ｄｖｍ
（Ｎｏｎｅ，ｈ２，（ｘｔ，ｌｓ２，

Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ１′＋｜ｃＥｐｒ２（ｉｄｘ＋１）ｅ２｜）＃ｆｒｓ，ｒｅｔｖ），
如果

ｅ２′＝ＴｈｒｏｗＥｘａ，则存在ｐｃ２，使得：
ｐｃ１′≤ ｐｃ２∧ ｐｃ２＜ｐｃ１′＋｜ｃＥｐｒ２（ｉｄｘ＋１）ｅ２｜∧
ｃａｕｇｈｔＰｐｃ２ｈ２（ｃＥｐｒｅｘ２ｉｄｘ′ｅ２ｐｃ１′）∧

Ｐσ１ →
ｄｖｍ
ｌｏｏｋｕｐＨＰａｈ２

（（ｘｔ，ｌｓ２，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ２）＃ｆｒｓ）ｒｅｔｖ
又由ｔｒｙ．．ｃａｔｃｈ的编译规则：

ｃＥｐｒ２ｉｄｘ（ｔｒｙｅ１ｃａｔｃｈ（Ｃｉ）ｅ２）＝ｌｅｔ
ｔｒｙ＝ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ１；ｃａｔｃｈ＝
［ＭｏｖｅＥｘｃｅｐｔｉｏｎｉｄｘ］＠ ｃＥｐｒ２（ｉｄｘ＋１）ｅ２
ｉｎｔｒｙ＠ ［Ｇｏｔｏ（ｉｎｔ｜ｃａｔｃｈ｜＋１）］＠ｃａｔｃｈ

，得到：

ｐｃ１′＋｜ｃＥｐｒ２（ｉｄｘ＋１）ｅ２｜＝
ｐｃ＋｜ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ１｜＋１＋｜ｃＥｐｒ２（ｉｄｘ＋１）ｅ２｜＝
ｐｃ＋｜ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ｜

；

又因为：

ｐｃ１′≤ ｐｃ２，ｐｃ２＜ｐｃ１′＋｜ｃＥｐｒ２（ｉｄｘ＋１）ｅ２｜，
所以有：ｐｃ≤ｐｃ２，ｐｃ２＜ｐｃ＋｜ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ｜．
因此，由机器状态转换的传递性，得到待证目标：假

定Ｐ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ，若
Ｐ１１［ｔｒｙｅ１ｃａｔｃｈ（Ｃｉ），（ｈ０，ｌｓ０）］［ｅ２′，（ｈ２，

ｌｓ２）］，则：１）如果ｅ２′＝Ｖａｌｖ，则有：

Ｐσ０ →
ｄｖｍ
（Ｎｏｎｅ，ｈ２，（ｘｔ，ｌｓ２，

Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ＋｜ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ｜）＃ｆｒｓ，ｒｅｔｖ）
２）如果ｅ２′＝ＴｈｒｏｗＥｘａ，则存在ｐｃ２，使得：
ｐｃ≤ ｐｃ２∧ ｐｃ２＜ｐｃ＋｜ｃＥｐｒ２ｉｄｘｅ｜∧
ｃａｕｇｈｔＰｐｃ２ｈ２（ｃＥｐｒｅｘ２ｉｄｘｅｐｃ）∧Ｐσ０

→
ｄｖｍｌｏｏｋｕｐＨＰａｈ２（（ｘｔ，ｌｓ２，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ２）＃ｆｒｓ）ｒｔｖ
证毕．
定理２通过定理３得到证明，即将定理２的前提应

用到已经得到证明的定理３上，从而得到定理２证明
过程如下．
　　证明

由定理２的前提：
ｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＰ１ＣＭＴｓＴ（ｎ，ｂｏｄｙ）Ｃ
可以得到：

ｃＰｒｇ２Ｐ１，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，０ｃＥｐｒ２ｉｄｘｂｏｄｙ
令σ０＝（Ｎｏｎｅ，ｈ，［（Ｕｎｉｔ，ｌｓ，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，０）］，Ｕｎｉｔ）
联合定理２的另一前提：
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Ｐ１１［ｂｏｄｙ，（ｈ，ｌｓ）］［ｅ′，（ｈ′，ｌｓ′）］
应用到定理３，得到：
如果ｅ′＝Ｖａｌｖ，则

ｃＰｒｇ２Ｐ１σ０ →
ｄｖｍ

（Ｎｏｎｅ，ｈ′，［（Ｕｎｉｔ，ｌｓ′，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，｜ｃＥｐｒ２ｉｄｘｂｏｄｙ｜］，Ｕ
ｎｉｔ），因此有：

ｃＰｒｇ２Ｐ１σ０ →
ｄｖｍ
（Ｎｏｎｅ，ｈ′，［］，Ｕｎｉｔ）

如果ｅ′＝ＴｈｒｏｗＥｘａ，则存在ｐｃ，使得：
０≤ｐｃ∧ｐｃ＜｜ｃＥｐｒ２ｉｄｘｂｏｄｙ｜∧
ｃａｕｇｈｔＰｐｃｈ′（ｃＥｐｒｅｘ２ｉｄｘｂｏｄｙ０）∧

ｃＰｒｇ２Ｐσ０ →
ｄｖｍ

ｌｏｏｋｕｐＨＰａｈ′［（Ｕｎｉｔ，ｌｓ′，Ｃ，Ｍ，ｔｓ，ｐｃ）］Ｕｎｉｔ
因此有：

ｃＰｒｇ２Ｐ１σ０ →
ｄｖｍ
（｜ａ｜，ｈ′，［］，Ｕｎｉｔ）

综合两种情况，得到：

ｃＰｒｇ２Ｐ１σ０ →
ｄｖｍ
（ｅｘｃｅｐｔｉｏｎｅ′，ｈ′，［］，Ｕｎｉｔ）

证毕．
４２４　Ｊ－ｐｒｏｇ到ｄｖｍ－ｐｒｏｇ的编译正确性

已经证明了编译 Ｊ－ｐｒｏｇ到 Ｊｉ－ｐｒｏｇ以及编译 Ｊｉ－
ｐｒｏｇ到 ｄｖｍ－ｐｒｏｇ的正确性，因此，Ｊ－ｐｒｏｇ到 ｄｖｍ－ｐｒｏｇ
的编译正确性定理可以构造为：

定理４
ｗｆ－Ｊ－ｐｒｏｇＰｓｅｅｓＭｅｔｈｏｄＰＣＭＴｓＴ（ｐｎｓ，ｂｏｄｙ）Ｃ
Ｐ［ｂｏｄｙ，（ｈ，［ｔｈｉｓ＃ｐｎｓ［ ］ｖｓ］）］［ｅ′，（ｈ′，ｌ′）］
｜ｖｓ｜＝｜ｐｎｓ｜＋１｜ｒｅｓｔ｜＝ｍａｘＬｏｃａｌｓｂｏｄｙ＋ｍａｘＷＳｂｏｄｙ

Ｊ２ＤＶＭＰ（Ｎｏｎｅ，ｈ，［（Ｕｎｉｔ，ｒｅｓｔ＠ｖｓ，Ｃ，Ｍ，［］，０）］，Ｕｎｉｔ）

→
ｄｖｍ
ｅｘｃｅｐｔｉｏｎｅ′，ｈ′，［］，Ｕｎｉｔ）
组合定理１和定理２，即由源程序到中间程序的翻

译正确性，以及中间程序到目标程序的正确性都得到

证明后，源程序到目标程序的正确性即建立．
整个编译证明的重点在定理３的归纳证明上，它包

括４２个ｃａｓｅ分析，异常捕获是最为复杂、因此最具有
代表性的证明ｃａｓｅ之一，我们给出了其证明过程，其他
ｃａｓｅ的证明方法类似，在此不作详述．

５　结论和下一步研究
　　本文在定理证明助手Ｉｓａｂｅｌｌｅ／ＨＯＬ的支持下，设计
并实现了一个机器验证的编译器，源语言是类 Ｊａｖａ的
面向对象语言ｍＪａｖａ，目标机器是类 Ｄａｌｖｉｋ的寄存器架
构虚拟机ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ．式（１）所定义的的子集考虑到了
一个Ｊａｖａ程序的核心特性，包括类的定义（实例变量和
实例方法），对象创建、继承关系、方法覆盖、静态重载、

简单类型和引用类型以及异常抛出和捕获机制．从这
种意义上讲，它不是一个假想的语言和目标机器，具有

较大实用性．未被考虑的包机制和访问权限、数组和线
程、构造方法、类变量和类方法以及ｆｉｎａｌｌｙ语句和 ｆｉｎａｌ
ｉｚｅ方法等将在本文基础上进行扩展，譬如给式（２）中
的类名ｃｎａｍｅ加上包名，形成限定名来建模包的概念，
可以增加一个类型来描述 Ｊａｖａ语言规范中定义的四种
访问权限，加入到类声明和方法声明的定义中，因此式

（２）中的′ｍｃｄｅｃｌ由二元组将变成三元组，′ｍｍｄｅｃｌ由
三元组将变成四元组，这些改变将导致成员变量和成

员方法查找的重新定义．
需要指出的是，我们形式化的是顺序 ＯＯ语言，并

未对并发特性进行编译验证．关于并发特性的 ＯＯ语言
编译验证，文献［４０］在文献［１６］的基础上进行了针对
Ｊａｖａ线程的讨论．文献［４１］给出了一个针对 Ｃ／Ｃ＋＋并
发特性的编译证明，这个编译证明相当抽象；同时，作者

也指出：距离完整的 Ｃ＋＋正确性证明仍然还很漫长，
未来他们考虑得到一个具体的操作语义以及编译 Ｃ
＋＋代码片段．这些工作对我们将支持并发的 Ｊａｖａ编译
到ＤａｌｖｉｋＶＭ有一定的借鉴意义．本文未包括的另一个
语言特性是数组．考虑到 Ｊａｖａ在运行时动态创建数组，
并在运行时对数组赋值进行类型检查，我们拟在本文

的基础上，证明该编译器也保持了类型的可靠性，围绕

类型系统，再去完整地分析数组问题．
因此，下一步我们将进一步解决完善这个编译器

能够支持的语法特性，并对目标虚拟机 ＭｉｃｒｏＤａｌｖｉｋ类
型系统的可靠性进行研究和证明．
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