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Abstract:  Two kinds of program transformations widely-used in optimizing compilation, statement exchange and 
variable substitution, are investigated and their soundness conditions are formally defined with CTL-FV, an 
extension of the temporal logic CTL (computation tree logic). Sound statement exchange Texch and sound variable 
substitution Tsub are defined with conditioned rewriting rules and their soundness is proved under an inductive proof 
frame. In addition, based on Texch, the soundess of another transformation, dependence-preserving statement 
reordering inside basic blocks of programs, is also proved with a constructive method. 
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摘  要: 基于时序逻辑 CTL(computation tree logic)的一种扩展 CTL-FV 对优化编译中的语句交换和变量替换这

两种常见变换的保义性条件给出了形式刻画,采用含条件重写规则定义了保义语句交换 Texch 和保义变量替换 Tsub,
并基于一种归纳证明框架对它们的保义性进行了证明.此外,基于变换 Texch 对程序基本块内保依赖语句重排的保义

性也给出了一种构造性的证明. 
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编译优化通过对程序进行等价变换来改善程序的性能,是现代编译器不可缺少的重要功能.在过去 40 年

中,人们开发出各种编译优化技术以减少程序的冗余计算,节省存储空间和能耗,或充分利用目标体系结构的计

算潜力[1−3].随着编译优化在编译器中所占的比重逐渐增大,其正确性问题近年来也日益受到关注[4]. 
编译优化的正确性包含两层含义:一是保义性,即优化变换不改变程序的原有功能;二是有效性,即优化变

换确实能够改善程序的性能.其中,保义性对于计算的安全性而言显得更为重要.近年来与此相关的研究有 3 个

方面:(1) 在形式语义基础上分析和证明各种编译优化的保义性[5−11];(2) 对编译优化具体实现的保义性进行形

式验证[12,13];(3) 对编译优化具体实现的保义性进行测试[14].其中,探求编译优化保义性的形式证明,不仅可以为

编译优化的形式验证提供依据,而且可以为新的编译优化技术的保义性提供理论分析方法. 
2002 年,Lacey 等人[5,6]采用一种归纳证明方法对过程式语言程序上多种经典优化[1]的保义性进行了形式 

证明.在他们的方法中,编译优化被表示为含条件重写规则:I⇒I ′ If φ ,其含义为:如果条件φ满足,则可实施变换

I⇒I ′.其中,φ采用一种扩展的时序逻辑 CTL-FV 表达.除了文献[5,6]之外,过程式语言上优化转换保义性证明的 

相关研究还包括文献[10,11].这些研究对经典优化的保义性考察得较多,然而对于各种高级优化(指令调度、向

量化、Cache 优化等[2,3])的保义性还未能给出严格证明. 
在优化编译器中存在着这样一类程序变换,它们本身不是优化,然而它们在编译器的多个阶段以及各种高

级优化中被大量使用.显然,对这类程序变换的保义性进行考察和证明也是必要的,并可为进一步探讨各种高级

优化的保义性提供基础.在本文中,我们考察了这类变换中的两种变换——语句交换和变量替换,基于文献[5,6]
中的方法框架定义了保义语句交换 Texch 和保义变量替换 Tsub,并证明了它们的保义性.此外,基于变换 Texch 对程

序基本块内保依赖语句重排 Tdep 的保义性也给出了一种构造性的证明. 
本文第 1 节介绍文献[5,6]提出的程序变换保义性证明框架.第 2 节依次对 3 种保义变换 Texch,Tdep 和 Tsub 进

行形式定义和保义性证明.第 3 节介绍相关研究,对若干问题进行讨论.第 4 节给出全文总结. 

1   基础原理 

1.1   一种简单的过程式语言 

本文延续使用文献[5,6]提出的一种简单的过程式语言(本文中称作 SimLan).其程序具有如下形式: 
0: read x; 1: stmt; 2: stmt; …; n−1: stmt; n: write y; 

程序中的所有语句都有一个顺序标号,并且所有程序均以语句“read x”开始,以语句“write y”结束.其他语

句可由如下文法来定义: 
stmt::=x:=exp|if x then label else label|skip 
exp::=const|x|op1(exp1,…, )|op2(exp1,…, )|opm(exp1,…,  

1kexp
2kexp )

mkexp

x::=a|b|c|… 
label::=1|2|…|n 
… 
在上述文法中,a,b,c,…是程序可使用的所有变量,它们构成集合 Variable.opi(i=1,...,m)是各种操作符,例如

+,−,*,它们构成集合 Op.一个程序π中出现的所有变量的集合记作 vars(π),出现的所有表达式的集合记作

expr(π),一个表达式 exp 中出现的所有变量的集合记作 vars(exp)或 FV(exp). 
SimLan 语言所有程序的集合记为 pgm.下面通过一系列的定义给出程序的操作语义.首先假设已经给定一 

个值域 Value,以及 Op 中操作符的解释函数 ⋅ op:Value*→Value,并且假定 Value 域中包含一个特定值 True. 

定义 1(程序存储). 一个程序存储是一个从变量到值的映射.程序存储的集合记作 Store=Variable Value. 

假设一个程序存储为σ :X→Value,它的域 dom(σ )=X⊆Variable,有如下定义: 
(i) 映射σ [x v]:X ∪{x}→Value 称作σ到 X∪{x}的扩展,有σ [x v](x)=v 并且∀y∈X \{x}:σ [x v](y)=σ (y); 

(ii) 设 X ′⊆X,映射σ|X ′:X ′→Value 称作σ到 X ′的约束,有∀x∈X ′:σ |X ′(x)=σ (x).σ |X\{x}可简记为σ \{x}. 
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定义 2(表达式估值). 一个表达式估值是一个函数 ⋅ ⋅:exp→Store→Value,其递归定义如下: 

(i) x σ=σ (x); 

(ii) op(e1,…,en) σ= op op( e1 σ,…, en σ). 

定义 3(程序状态). 对于给定的程序π∈pgm,一个程序状态是一个二元组(p,σ ),其中,p 是π中的标号,σ是一

个程序存储,有 vars(π )⊆dom(σ ).所有程序状态的集合记作 PgmState.对于输入值 v∈Value,初始程序状态为

Inπ (v)=(1,σ ),有σ (x)=v 并且∀y∈var(π )\{x}:σ (y)=True.注意,这里我们假定在一个程序的初始状态时,初始指令

read 已经执行,所以变量 x 含值 v. 
定义 4(语义迁移关系). 记标号 p 处的语句为Ip,程序π∈pgm 最后的标号记为 exit(π).程序的语义迁移关系 

→⊆PgmState×PgmState 定义如下: 
(i) 如果Ip=(skip),那么(p,σ )→(p+1,σ )成立; 

(ii) 如果Ip=(x:=exp),那么(p,σ )→(p+1,σ [x exp σ ])成立; 

(iii) 如果Ip=(if x then p1 else p2),并且σ (x)=True,那么(p,σ )→(p1,σ )成立; 
(iv) 如果Ip=(if x then p1 else p2),并且σ (x)≠True,那么(p,σ )→(p2,σ )成立; 

(v) (exit(π ),σ )→(exit(π ),σ )成立. 
其中,(v)表示程序若到达最后一条语句则不断循环迁移下去.作此定义可使程序等价性证明变得简便. 

定义 5(计算前缀). 对于程序π∈pgm 和输入值 v∈Value,计算前缀 C 是一个有限或无限的序列: 
C=π,vA(p0,σ0)→(p1,σ 1)→(p2,σ 2)→… 

其中,(pi,σ i)∈PgmState,(p0,σ0)=Inπ(v),并且有(pi,σi)→(pi+1,σ i+1)(i≥0).对于程序π和输入值 v,计算前缀的集合记作 
Tpfx(π ,v).注意,定义 4 中的(v)使得我们可以得到任意长度的计算前缀,即便程序执行已到达最后一句. 

定义 6(语义函数). 对于程序π∈pgm,语义函数 π :Value Value 是一个部分函数,其定义为:如果存在计算

前缀“π,vA(p0,σ0)→(p1,σ1)→…→(pk,σ k)”使得 pk=exit(π ),那么 π (v)=σk(y),否则无定义. 

1.2   CTL(computation tree logic)的一种扩展:CTL-FV 

CTL-FV 是时序逻辑 CTL 的一种扩展,这里我们直接给出它的形式定义,详细解释参见文献[5,6]. 
定义 7(CTL-FV 模型). 给定原子命题公式集 AP,一个 CTL-FV 模型是一个三元组M=(S,→,V ),其中,S 是一 

个状态集合,→⊆S×S 是 S 集合元素上的关系.函数 V:S→2AP称作估值函数,它将任一状态映射到在该状态时为真

的原子命题的集合.需要注意的是,为了表达程序中语句的特征,AP 中的元素可以具有谓词的形式,其变量为程

序中的变量或表达式.以下定义本文中具体使用的 CTL-FV 模型. 
定义 8(程序控制流模型). 给定程序π∈pgm,其控制流模型定义为Mcf(π)=(S,→cf,V),其中: 

(i) 状态集 S 定义为 S={1,2,…,exit(π )}. 
(ii) 状态迁移关系→cf :S×S 定义如下:p→cf p′,如果有 

(Ip=(if x then p1 else p2)∧p′∈{p1,p2})∨((Ip=(skip)∨Ip=(x:=e))∧p′=p+1)∨(Ip=(write y)∧p′=p). 

(iii) 估值函数 V:S→2AP 定义为: 
node(q)∈V(p),如果 p=q; 
stmt(I)∈V(p),如果Ip=I; 
def (x)∈V(p),如果∃e∈expr(π ):Ip=(x:=e); 

use(z)∈V(p),如果∃x∈vars(π ),∃e∈expr(π ),∃p1,p2∈{1,…,exit(π )} 
(Ip=(x:=e)∧z∈vars(e))∨Ip=(if z then p1 else p2)∨(Ip=(write y)∧y=z); 

trans(e)∈V(p),如果 e∈expr(π )∧∀x∈vars(e):def (x)∉V(p). 
定义 9(路径). CTL-FV 模型M=(S,→,V)上的一条路径(ni)i≥0 是 S*中的一个状态序列,它满足 ni→ni+1(i≥0)(此 

时,该路径称为向前路径)或 ni+1→ni(i≥0)(此时,该路径称为向后路径).一条路径称为最大路径,其含义为:该路径

为无穷长或具有形式:(ni)0≤i≤k.其中,nk 为结束点(如果(ni)0≤i≤k 是一条向前路径,那么¬∃n∈S:nk→n;如果(ni)0≤i≤k 是
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一条向后路径,那么¬∃n∈S:n→nk).S上所有最大路径的集合记为 SMAX.注意,根据程序控制流模型的定义,该模型

上的最大向前路径都是无穷长的. 
假设对于程序π ∈pgm 和输入值 v∈Value,存在有穷计算前缀 C∈Tpfx(π ,v):C=π ,vA(p0,σ 0)→(p1,σ 1)→…→ 

(pt,σt),可知,对于所有 k(0≤k≤t)有: 
(i) (ni)0≤i≤t−k=pk→cf pk+1→cf…→cf pt(其中,ni=pi+k,0≤i≤t−k)是Mcf (π )中的一条向前路径; 
(ii) (ni)0≤i≤k=p0→cf p1→cf…→cf pk(其中,ni=pi,0≤i≤k)是Mcf (π )中的一条最大向后路径. 

定义 10(CTL-FV 公式语法). CTL-FV 公式的语法定义如下: 

φ ::=true|false|ap(x1,…,xn)|¬φ |φ 1∧φ 2|φ 1∨φ 2|Aψ |Eψ | A ψ |Eψ ,  
ψ ::=Xφ |φ 1Uφ 2|φ 1Wφ 2.  
定义 11(CTL-FV 公式满足性). CTL-FV 的子句表示为M,nBθ φ ,其中,M是 CTL-FV 模型(根据上下文可以 

省略),n 是模型中的一个状态,φ是一个公式,θ 是一个解释.CTL-FV 公式的满足性定义如下: 
M,nBθ true,当且仅当 true; 
M,nBθ ap(x1,…,xn),当且仅当 ap(θ x1,…,θ xn)∈V(n); 
M,nBθ false,当且仅当 false; 
M,nBθ ¬φ ,当且仅当M,nBθ φ不满足; 
M,nBθ φ 1∧φ 2,当且仅当(M,nBθ φ 1)并且(M,nBθ φ 2); 
M,nBθ φ 1∨φ 2,当且仅当(M,nBθ φ 1)或者(M,nBθ φ 2); 
M,nBθ Aψ ,当且仅当(∀(n=n0→n1→…)∈S MAX:M,(ni)i≥0Bθ ψ ); 

M,nBθ A ψ ,当且仅当(∀(…→n1→n0=n)∈S MAX:M,(ni)i≥0Bθ ψ ); 
M,nBθ Eψ ,当且仅当(∃(n=n0→n1→…)∈S MAX:M,(ni)i≥0Bθ ψ ); 

M,nBθ ψ ,当且仅当(∃(…→n1→n0=n)∈S MAX:M,(ni)i≥0Bθ ψ ); E
M,(ni)i≥0Bθ Xφ ,当且仅当(n1 存在并且 n1Bθ φ ); 
M,(ni)i≥0Bθ φ 1Uφ 2,当且仅当(∃i≥0:M,niBθ φ 2∧∀0≤j<i:M,njBθφ 1); 
M,(ni)i≥0Bθ φ 1Wφ 2,当且仅当(∃i≥0:M,niBθ φ 2∧∀0≤j<i:M,njBθφ 1)或者(∀k≥0:nkBθ φ 1 并且 nk+1 存在). 

1.3   程序变换及其保义性 

定义 12(程序变换). 一个程序变换可以表示为具有如下形式的含条件重写规则: 
p1:Ip1⇒I′p1; p2:Ip2⇒I′p2; …; pn:Ipn⇒I′pn; if p1Bφ1; p2Bφ 2; …; pnBφ n, 

其中,pi(i=1,…,n)是标号自由变量,pi:Ipi⇒I′pi 表示将标号 pi 位置处的语句Ipi 转换为语句I′pi,piBφ i(i=1,…,n)是 

实施变换的一组前提条件(φ i 为 CTL-FV 公式).当一个程序变换 T 实施于程序π∈pgm,可知变换所得的程序π ′和

原程序π具有相同的语句数,并且除了标号 pi(i=1,…,n)之外,所有其他标号处的语句都是相同的. 
定义 13(变换实施关系). 设有程序π,π′∈pgm,lj(j=1,…,n)是程序π中的标号,程序π的形式为 

0: read x; …; l1:Il1; …l2:Il2; …; ln:Iln; …; m:write y. 

设 T 是一个程序变换,其形式如定义 12 所描述.变换实施关系 Apply(π ,π′,l1,l2,…,ln,T )成立的条件为:存在 
(l1,l2,…,ln)的一个置换序列(s1,s2,…,sn)(设 li= ,

iks i=1,…,n),使得(p1,p2,…,pn)被映射为(s1,s2,…,sn)时,存在某个解释 

θ ,使得如下条件成立: 
(i) CTL-FV 子句Mcf (π ),siBθ stmt(Isi)∧φ i(i=1,…,n)全部满足; 

(ii) π′具有如下形式 
0: read x; …; l1:θ (I ′ 1

);ks …; l2:θ (I ′ 2
);ks …; ln:θ (I ′ …; m:write y. );

nks

易知,如果 Apply(π,π′,l1,…,ln,T )成立,那么对程序π在标号 l1,…,ln 处实施程序变换 T 将得到程序π′. 
定义 14(程序变换保义性). 两个程序π 1,π 2∈pgm 等价的条件为 π 1 = π 2 ,即对于任意值 v∈Value, π 1 (v)和

π 2 (v)均为无定义或者 π 1 (v)= π 2 (v).一个程序变换 T 是保义的,其含义为:对于任意一个程序π∈pgm,如果 T 能
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够在π上实施并且得到程序π′,那么一定有 π = π′ . 

以下是证明程序变换保义性的几个重要引理,其中,引理 1 给出了一种归纳证明框架.引理 1、引理 2、引理

4 的详细解释和证明可参见文献[5];引理 3、引理 5 的证明分别与引理 2、引理 4 类似,这里不再赘述. 
引理 1. 设有程序π∈pgm 和程序变换 T,并且 T 能够在π上实施得到程序π′.如果π的计算前缀和π′的计算前 

缀之间存在关系R,使得对于任意输入值 v∈Value 以及计算前缀 C∈Tpfx(π ,v)和 C′∈Tpfx(π′,v), 
C=π ,vA(p0,σ 0)→…→(pt,σ t); C ′=π′,vA( 0p′ , 0σ ′ )→…→( tp′ , tσ ′ ). 

若以下条件均成立,则π和π′等价(即 π = π′ ). 

(i) 基始.((π ,vA(p0,σ 0)),(π′,vA( 0p′ , 0σ ′ )))∈R. 

(ii) 归纳.如果(pt,σ t)→(pt+1,σt+1),并且( tp′ , tσ ′ )→( 1tp +′ , 1tσ +′ ),那么 CRC′⇒C2R 2C′ ,其中: 

C2=π ,vA(p0,σ 0)→…→(pt,σ t)→(pt+1,σ t+1); 2C′ =π′,vA( 0p′ , 0σ ′ )→…→( tp′ , tσ ′ )→( ,1tp +′ 1tσ +′ ). 

(iii) 等价性.如果 CRC′,那么(pt=exit(π )⇔ tp′ =exit(π′)),并且(pt=exit(π )∧ tp′ =exit(π′)⇒σ t(y)= tσ ′ (y)). 

引理 2. 设π ,vA(p0,σ 0)→…→(pt,σ t)是一个计算前缀,并且如下条件成立,那么 ptBφ 1. 
(i) pBA(φ 1Wφ 2)或者 pBA(φ 1Uφ 2);(ii) ∃i:i<t∧pi=p∧(∀j:i≤j<t⇒pjB¬φ 2);(iii) ptB¬φ 2. 
引理 3. 设π ,vA(p0,σ 0)→…→(pt,σ t)是一个计算前缀,并且如下条件成立,那么 ptBφ 1. 
(i) pBAXA(φ 1Wφ 2)或者 pBAXA(φ1Uφ 2);(ii) ∃i:i<t∧pi=p∧(∀j:i<j<t⇒pjB¬φ2);(iii) ptB¬φ 2. 
引理 4. 设π ,vA(p0,σ 0)→…→(pt,σ t)是一个计算前缀,并且如下条件成立,那么A成立. 

(i) pB A (φ 1Wφ 2)或者 pB A (φ 1Uφ 2);(ii) (∃i:i<t∧(piBφ 2)∧(∀j:i≤j<t⇒pjBφ 1))⇒A;(iii) ∃i<t:piB¬φ 1; (iv) pt=p. 
引理 5. 设π ,vA(p0,σ0)→…→(pt,σ t)是一个计算前缀,并且如下条件成立,那么A成立. 

(i) pB A X A (φ 1Wφ 2)或者 pB A X A (φ 1Uφ 2);(ii) (∃i:i<t∧(piBφ 2)∧(∀j:i<j<t⇒pjBφ 1))⇒A;(iii) ∃i<t:piB¬φ 1; 

(iv) pt=p. 

2   3 种保义变换 

2.1   保义语句交换Texch 

优化编译中,对语句位置进行重排是一种十分常见的程序变换.语句重排变换仅仅改变程序中语句执行次

序而不增加或减少语句的任何执行.图 1给出了两个典型的应用示例.示例 1中,语句“a:=b+c”被移近至引用变量

a 的语句“t:=a+2”处,可以减轻对这段程序进行寄存器分配的压力[2,3].示例 2 中,含乘法运算的语句被散布到含

加法运算的语句群中,这种变换在编译后端的软件流水、VLIW 指令编码等功能[2,3]中较为常见. 
 
 
 
 
 

Fig.1  Two usage examples of statement reordering 
图 1  语句重排的两个应用示例 

语句重排的基本形式是将两条语句的位置互换,我们称其为语句交换.两条语句要能够互换并且保持原程

序的语义,需要有一定的条件.下面我们定义保义语句交换 Texch 并证明其保义性.本文第 2.2 节将基于 Texch 的保

义性证明程序基本块中保持依赖的语句重排变换的保义性. 
定义 15(保义语句交换 Texch). 保义语句交换 Texch 用含条件重写规则表示如下: 
p: u:=e1⇒v:=e2; 
q: v:=e2⇒u:=e1; 

            ⇒          
 

Example 1

22  a:=b+c;
23  d:= e*2;
24  f:=g+3;
25  h:=i+f; 
26  s:=r−3;
27  t:=a+2;

22  d:=e*2; 
23  f:=g+3; 
24  h:=i+f; 
25  s:=r−3;             ⇒          
26  a:=b+c; 
27  t:=a+2; 

Example 2

22  a:=b*c;
23  d:=e*2;
24  f:=g*3;
25  h:=i+f; 
26  s:=r−3;
27  t:=a+2;

22  a:=b*c;
23  t:=a+2;
24  d:=e*2;
25  s:=r−3;
26  f:=g*3;
27  h:=i+f; 
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if 
pB¬use(v)∧¬def (v)∧AXA(¬use(v)∧¬def (v)∧trans(e2)∧¬use(u)∧¬def (u)∧trans(e1)Unode(q)); 

qB¬use(u)∧¬def (u)∧ A X A (¬use(v)∧¬def (v)∧trans(e2)∧¬use(u)∧¬def (u)∧trans(e1)Unode(p)). 

该定义的变换条件部分包含 3 层直观含义:(1) p 语句中不出现变量 v 的引用和定值,q 语句中不出现变量 u
的引用和定值;(2) p 语句之后的所有向前路径一定会到达 q 语句,q 语句之前的所有向后路径也一定会到达 p
语句;(3) p 语句和 q 语句之间的所有路径区段上不出现对变量 u,v 的定值或引用,也不出现对表达式 e1 和 e2 中

引用变量的定值. 
注意,Texch 的条件定义中,pB¬def (v)和 qB¬def (u)表明 u≠v.实际上,当 u=v 时,也存在 p 和 q 处语句可交换的 

情形,但需再追加条件:(a) e1=e2;或者(b) q 语句之后的所有路径上在出现对 u 重新定值的语句之前都没有对 u
的引用. (a)条件下,p 和 q 处语句完全相同,显然可交换;(b)条件下,p 语句和 q 语句实际上都是无用代码[1],此时可

以借助“无用代码删除”变换[1]来证明 p,q 可交换.文献[5]已经考察和刻画了无用代码的特征,并证明了“无用代

码删除”变换的保义性.这里为了重点关注语句交换本身的特征,故在 Texch 的条件定义中排除了 u=v 的情形. 
定理 1. Texch 是保义的,即对于程序π∈pgm,如果 Texch 能够在π上实施并得到程序π′,那么一定有 π = π′ . 
证明 :设对于程序 π∈pgm,Texch 能够在 π上实施并且得到程序 π′.再设对于任意输入值 v∈Value,有

C∈Tpfx(π ,v),C ′∈Tpfx(π′,v): 
C=π ,vA(p0,σ 0)→…→(pt,σ t); C′=π′,vA( 0p′ , 0σ ′ )→…→( tp′ , tσ ′ ). 

下面定义R关系 .设 φ 1 ¬use(v)∧¬def (v)∧trans(e2)∧¬use(u)∧¬def (u)∧trans(e1),定义R关系如下 :如果

CR1C ′,并且 CR2C′,那么 CRC′成立,其中,R1 和R2 分别定义如下: 
(i) CR1C′,如果 pt= tp′ ,并且以下任意一个条件成立: 

1. σ t= tσ ′ ; 

2. ∃i:i<t∧pi=p∧(∀j:i<j<t⇒pjB¬node(q))∧σ t\{u,v}= tσ ′ \{u,v}. 

(ii) CR2C′,如果有(∃i:i<t∧(piBnode(p))∧(∀j:i<j<t⇒pjBφ 1))⇒(σ t(u)= e1 exp tσ ′ ∧ tσ ′ (v)= e2 expσ t). 

下面基于引理 1 证明 π = π′ . 

(I) 基始情形:若 C=π ,vA(p0,σ0),C′=π′,vA ,0( p′ 0),σ ′ 易知 CR1C′和 CR2C′都成立,故 CRC′成立. 

(II) 归纳情形:假设 C1R 1C′ ,其中: 

C1=π ,vA(p0,σ 0)→…→(pt,σ t); 1C′ =π′,vA 0( p′ , 0 )σ ′ →…→ ( tp′ , )tσ ′ . 
根据程序语义迁移关系的定义可知,一定存在唯一的状态(pt+1,σ t+1)和 1( tp +′ , 1),tσ +′ 使得(pt,σ t)→(pt+1,σ t+1), 

,( tp′ )tσ ′ → ,1( tp +′ 1),tσ +′ 如此分别得到: 

C2=π ,vA(p0,σ 0)→…→(pt,σ t)→(pt+1,σ t+1); 2C′ =π′,vA 0( p′ , 0 )σ ′ →…→ ( tp′ , )tσ ′ → ,1( tp +′ 1).tσ +′  

下面分别证明 C2R1 2C′ 和 C2R2 . 2C′

(1) C2R1 . 共分 4 种情形加以证明.首先根据 pt 可能的位置分为 3 类情形:① pt=p;② pt=q;③ pt≠p 且

pt≠q.对于情形③又分两种情形,即 C1R1

2C′

1C′ 成立的两种条件情形. 

情形 1:pt=p.此时有: 
C1R ∧Ipt=(u:=e1)∧I′1C′ tp′ =(v:=e2)⇒C1R1 ∧Ipt=(u:=e1)∧I′1C′ tp′ =(v:=e2) 

⇒{在R1 定义的两种情形中,σt\{u,v}= tσ ′ \{u,v}都成立} 

σt\{u,v}= tσ ′ \{u,v}∧Ipt=(u:=e1)∧I′ tp′ =(v:=e2)∧pt= tp′  

⇒{根据程序语义迁移关系以及程序存储的性质} 
σt\{u,v}= tσ ′ \{u,v}∧σ t+1\{u}=σt\{u}∧ 1tσ +′ \{v}= tσ ′ \{v}∧pt+1= 1tp +′ =pt+1 

⇒σ t+1\{u,v}= 1tσ +′ \{u,v}∧pt+1= 1tp +′  

⇒{pt=p≠q} (∃i:i<t+1∧pi=p∧(∀j:i<j<t+1⇒pjB¬node(q)))∧σ t+1\{u,v}= 1tσ +′ \{u,v}∧pt+1=  1tp +′

⇒C2R1 {R1 定义的第 2 种情形} 2C′
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情形 2:pt=q.此时有: 
C1R ∧Ipt=(v:=e2)∧I′1C′ tp′ =(u:=e1)⇒C1R1 ∧C1R21C′ 1C′ ∧Ipt=(v:=e2)∧I′ tp′ =(u:=e1) 

⇒{在R1 定义的两种情形中,σ t\{u,v}= tσ ′ \{u,v}都成立} 

σt\{u,v}= tσ ′ \{u,v}∧C1R2 ∧Ipt=(v:=e2)∧I′1C′ tp′ =(u:=e1)∧pt= tp′  

⇒{因为:(i) qB A X A (φ1Unode(p));(ii) (∃i:i<t∧(piBnode(p))∧(∀j:i<j<t⇒pjBφ 1))⇒σt(u)= e1 exp tσ ′ ∧ tσ ′ (v)= 

e2 expσ t(R2 定义);(iii) ∃i<t:piB¬φ 1(根据 qB A X A (φ 1Unode(p))可知,在 C1 中,每个 q 的前面一定会出现 

p,又易知 pB¬φ 1 成立);(iv) pt=q.根据引理 5 可知,σ t(u)= e1 exp tσ ′ ∧ tσ ′ (v)= e2 expσ t} 

σ t\{u,v}= tσ ′ \{u,v}∧σ t(u)= e1 exp tσ ′ ∧ tσ ′ (v)= e2 expσ t∧Ipt=(v:=e2)∧I ′ tp′ =(u:=e1)∧pt=  tp′

⇒{根据程序语义迁移关系定义} 
 σ t\{u,v}= tσ ′ \{u,v}∧σ t(u)= e1 exp tσ ′ ∧ tσ ′ (v)= e2 expσ t∧σ t+1=σ t[v e2 expσ t]∧ 

 1tσ +′ = tσ ′ [u e1 exp tσ ′ ]∧pt+1= =pt+1 1tp +′

⇒{由σ t+1=σ t[v e2 expσ t]可得σ t+1\{v}=σ t\{v}和σ t+1\{u}=σ t[v e2 expσ t]\{u};由 1tσ +′ = tσ ′ [u e1 exp tσ ′ ]可 

得 1tσ +′ \{u}= tσ ′ \{u}和 1tσ +′ \{v}= tσ ′ [u e1 exp tσ ′ ]\{v};由σ t\{u,v}= tσ ′ \{u,v}和 tσ ′ (v)= e2 expσ t 可得 

tσ ′ \{u}=σt[v e2 expσ t]\{u};由σt\{u,v}= tσ ′ \{u,v}和σ t(u)= e1 exp tσ ′ 可得σt\{v}= tσ ′ [u e1 exp tσ ′ ]\{v}} 

 1tσ +′ \{u}= tσ ′ \{u}∧ tσ ′ \{u}=σ t[v e2 expσt]\{u}∧σt+1\{u}=σ t[v e2 expσ t]\{u}∧σ t+1\{v}=σ t\{v}∧ 

 σ t\{v}= tσ ′ [u e1 exp tσ ′ ]\{v}∧ 1tσ +′ \{v}= tσ ′ [u e1 exp tσ ′ ]\{v}∧pt+1=  1tp +′

⇒ 1tσ +′ \{u}=σ t+1\{u}∧ 1tσ +′ \{v}=σ t+1\{v}∧pt+1=  1tp +′

⇒{如前所述,u≠v,因此根据 1tσ +′ \{u}=σ t+1\{u}∧ 1tσ +′ \{v}=σt+1\{v}可得 1tσ +′ =σt+1} 1tσ +′ =σ t+1∧pt+1=  1tp +′

⇒C2R1 {R1 定义的第 1 种情形} 2C′

情形 3:pt≠p,pt≠q,C1R1 1C′ 成立的条件 1 满足(即σt= tσ ′ ).此时有: 

C1R ∧pt≠p∧pt≠q∧pt=1C′ tp′ ∧σ t= tσ ′  

⇒pt= ∧Ipt=I ′ ∧σ t=tp′ tp′ tσ ′ {根据 pt≠p∧pt≠q∧pt= tp′ 可知Ipt=I ′ tp′ } 

⇒pt+1= ∧1tp +′ 1tσ +′ =σ t+1⇒C2R1 2C′ {R1 定义的第 1 种情形} 

情形 4:pt≠p,pt≠q,C1R1 1C′ 成立的条件 2 满足.此时有: 

C1R ∧pt≠p∧pt≠q∧pt=1C′ tp′ ∧(∃i:i<t∧pi=p∧(∀j:i<j<t⇒pjB¬node(q))∧σ t\{u,v}= tσ ′ \{u,v}) 

⇒{因为:(i) pBAXA(φ1Unode(q));(ii) (∃i:i<t∧pi=p∧(∀j:i<j<t⇒pjB¬node(q));(iii) ptB¬node(q),由引理 3 可知 
ptBφ1,即 ptB¬use(v)∧¬def (v)∧trans(e2)∧¬use(u)∧¬def (u)∧trans(e1);此外,根据 pt≠p∧pt≠q∧pt= 可得 tp′

Ipt=I ′ } tp′

 (ptB¬use(v)∧¬def (v)∧trans(e2)∧¬use(u)∧¬def (u)∧trans(e1))∧σt\{u,v}= tσ ′ \{u,v}∧pt= ∧ tp′

 Ipt=I ′ tp′ ∧(∃i:i<t∧pi=p∧(∀j:i<j<t⇒pjB¬node(q)))∧pt≠q 

⇒σ t+1\{u,v}= 1tσ +′ \{u,v}∧pt+1= 1tp +′ ∧(∃i:i<t+1∧pi=p∧(∀j:i<j<t+1⇒pjB¬node(q))) 

⇒C2R1 {R1 定义的第 2 种情形} 2C′

(2) C2R2 .分 5 种情形讨论. 2C′

情形 1:pt=p,C1R1 成立的条件 1 满足(即σt=1C′ tσ ′ ). 

由Iq=(v:=e2)∧qB¬use(u)可知 u∉FV(e2),又由Ipt=Ip=(u:=e1)可知σt+1\{u}=σ t\{u},因此有: 

1tσ +′ (v)= tσ ′ [v e2 exp tσ ′ ](v){因为 tp′ =pt=p,I ′ tp′ =I ′p=(v:=e2)} 

= e2 exp tσ ′ = e2 expσ t{因为σ t= tσ ′ } 

= e2 expσ t+1{σ t+1\{u}=σ t\{u};u∉FV(e2)} 

同样地,可知σ t+1(u)= e1 exp 1tσ +′ 也成立. 

易知σ t+1(u)= e1 exp 1tσ +′ ∧ 1tσ +′ (v)= e2 expσ t+1⇒C2R2 2C′ {根据R2 定义} 
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情形 2:pt=p,C1R1 成立的条件 2 满足.此时有: 1C′

pt=p∧(∃i:i<t∧pi=p∧(∀j:i<j<t⇒pjB¬node(q)))∧σ t\{u,v}= tσ ′ \{u,v} 

⇒pt=p∧(∃i:i<t∧pi=p∧(∀j:i<j<t⇒pjB¬node(q))∧ptB¬node(q) 
⇒{根据引理 3 可知 ptBφ 1,推理过程类似 C2R1 2C′ 证明情形 4 中的推理过程}(ptB¬φ 1)∧(ptBφ 1) 

⇒FALSE 
这表明情形 2 不可能存在. 
情形 3:pt=q. 
由Ipt=Iq=(v:=e2)可知 ptB¬φ 1(φ 1=¬use(v)∧¬def (v)∧trans(e2)∧¬use(u)∧¬def (u)∧trans(e1)). 

此时有如下推理: 
∃i:i<t+1∧(piBnode(p))∧(∀j:i<j<t+1⇒pjBφ 1)⇒ptBφ 1{由 pt≠p 可知 i<t} 

⇒{又因为 ptB¬φ 1} FALSE ⇒σ t+1(u)= e1 exp 1tσ +′ ∧ 1tσ +′ (v)= e2 expσ t+1 

由R2 定义可知 C2R2 2C′ 成立. 

情形 4:pt≠p,pt≠q,ptB¬φ 1.与情形 3 类似,可得结论: 

(∃i:i<t+1∧(piBnode(p))∧(∀j:i<j<t+1⇒pjBφ 1))⇒(σ t+1(u)= e1 exp 1tσ +′ ∧ 1tσ +′ (v)= e2 expσ t+1) 

由R2 定义可知 C2R2 2C′ 成立. 

情形 5:pt≠p,pt≠q,ptBφ 1.此时有如下推理: 
∃i:i<t+1∧(piBnode(p))∧(∀j:i<j<t+1⇒pjBφ 1) 
⇒{由 pt≠p 可知 i<t} ∃i:i<t∧piBnode(p)∧(∀j:i<j<t⇒pjBφ 1) 

⇒{C1R2 } σ t(u)= e1 exp1C′ tσ ′ ∧ tσ ′ (v)= e2 expσ t 

⇒{因为 ptBφ 1,φ 1=¬use(v)∧¬def (v)∧trans(e2)∧¬use(u)∧¬def (u)∧trans(e1),又有Ipt=I ′ (根据 pt≠p,pt≠q 和 tp′

pt= (因为 C1R1tp′ 1C′ )),所以也有 tp′ Bφ 1.由 ptB¬def (u)可得σ t+1(u)=σt(u);由 ptBtrans(e2)可得 e2 expσ t+1= 

e2 expσ t;类似可得 1tσ +′ (v)= tσ ′ (v)和 e1 exp 1tσ +′ = e1 exp tσ ′ } 

σ t(u)= e1 exp tσ ′ ∧ tσ ′ (v)= e2 expσt∧σ t+1(u)=σ t(u)∧ e1 exp 1tσ +′ = e1 exp tσ ′ ∧ 1tσ +′ (v)= tσ ′ (v)∧ e2 expσ t+1= e2 expσ t 

⇒σ t+1(u)= e1 exp 1tσ +′ ∧ 1tσ +′ (v)= e2 expσt+1 

由R2 定义可知 C2R2 2C′ 成立. 

综上所述,在所有可能的情形下,C2R1 2C′ 和 C2R2 2C′ 均成立,因此 C2R 2C′ 成立. 
(III) 等价性:如果 CRC′,那么 CR1C′成立.根据R1 关系的定义可知 pt= tp′ ,又因为 exit(π )=exit(π′),所以必然

有 pt=exit(π )⇔ =exit(π′).此外,当 pt=exit(π ), =exit(π′)时,根据R1 关系的定义,要么σ t=tp′ tp′ tσ ′ 成立,此时显然有

σ t(y)= tσ ′ (y);要么如下条件成立:(a) ∃i:i<t∧pi=p∧(∀j:i<j<t⇒pjB¬node(q));(b) σ t\{u,v}= tσ ′ \{u,v}.在此情形下,由

Ipt=(write y)得 ptB¬node(q).因为:(i) p BAXA(φ 1Unode(q));(ii) (∃i:i<t∧pi=p∧(∀j:i<j<t⇒pjB¬node(q));(iii) ptB 
¬node(q),根据引理 3 可得 ptBφ 1,即 ptB¬use(v)∧¬def (v)∧trans(e2)∧¬use(u)∧¬def (u)∧trans(e1).由此可知,y≠u 且

y≠v.又因为σ t\{u,v}= tσ ′ \{u,v},所以σ t(y)= tσ ′ (y). 

综上,根据引理 1 可知 π = π′ . □ 

2.2   保依赖重排Tdep 

如第 2.1 节所述,语句重排在寄存器分配优化、软件流水等多种优化中有着广泛的应用.任何语句重排执行

之前都必须分析语句之间的数据依赖关系[2,3].关于语句重排有一个重要的定理,即任意一个语句重排,若能够

保持原程序中语句之间的数据依赖关系,那么该语句重排变换是保义的[2,3].该定理是软件流水、向量化、Cache
优化等高级优化[2,3]的基础.本节主要证明程序基本块范围内保持数据依赖语句重排的保义性.在后续工作中,
我们准备将数组变量扩充到 SimLan语言中,以便进一步考察循环体中语句执行实例上的保依赖重排的保义性. 

定义 16(数据依赖关系). 设程序π在标号 p 和 q 处分别有语句 S1 和 S2,分别为 u:=e1 和 v:=e2.如果有 
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 (u∈vars(e2)∧(pBEXE(¬def(u)Unode(q))))∨(v∈vars(e1)∧(pBEXE (¬def (v)Unode(q))))∨ 
 (u=v∧(pBEXE(¬def (u)Unode(q)))), 

则称语句 S1 和 S2 之间存在数据依赖关系δ,记为 S1δS2. 
定义 17(基本块). 对于程序π∈pgm,其中包含赋值语句 S1,S2,…,Sn,设它们的标号分别为 p1,p2,…,pn,如果有 

piBAXnode(pi+1)(i=1,2,…,n−1)并且 piB A Xnode(pi−1)(i=2,3,…,n),那么 S1,S2,…,Sn 构成一个基本块,可以用矩阵记 

为[S1,S2,…,Sn]T. 
引理 6. 设程序π含基本块 B=[S1,S2,…,Sn]T,对 B 中前后相邻的两条赋值语句 St 和 St+1(t∈{1,2,…,n−1}),设它

们分别为 u:=e1 和 v:=e2,如果有¬(StδSt+1),那么对 St 与 St+1 可实施保义语句交换 Texch,并且交换之后所得基本块

B′(=[S1,…,St+1,St,…,Sn]T )对 B 上的依赖关系依然保持,即如果δ和δ ′分别为 B 和 B′上的依赖关系,那么有: 
SiδSj⇔Siδ ′Sj(i, j∈{1,2,…,n}). 

证明:St 和 St+1 前后相邻,设其标号分别为 p 和 q,有 pBAXnode(q),qB A Xnode(p),根据 CTL-FV 公式的满足 

性,易知如下结论成立: 
(i) pBAXA(¬use(v)∧¬def (v)∧trans(e2)∧¬use(u)∧¬def (u)∧trans(e1)Unode(q)); 

(ii) qB A X A (¬use(v)∧¬def (v)∧trans(e2)∧¬use(u)∧¬def (u)∧trans(e1)Unode(p)); 

又因为¬(StδSt+1),可知: 
(iii) pB¬use(v)∧¬def (v),并且 qB¬use(u)∧¬def (u). 

由语句交换变换 Texch 的定义,综合结论(i)~(iii)可知,对 St 与 St+1 可实施保义语句交换 Texch,变换前后程序  
等价. 

下面证明对 St 与 St+1 实施 Texch 变换后,有 SiδSj⇔Siδ ′Sj(i,j∈{1,2,…,n}).其中,δ,δ ′分别为 B,B′上的依赖关系. 
若在 B 上 SiδSj 成立,易知有 i<j;又易知¬(Stδ St+1)⇒¬(St+1δ ′St),进而可知,若在 B′上 Siδ ′Sj 成立,也有 i<j.由此

可知,若 SiδSj 或 Siδ ′Sj 成立,均有 i<j.以下分情形讨论: 
(1) i<j<t 或 t+1<i<j.此时,基本块 B 中 Si 和 Sj 之间的语句(包括 Si 和 Sj)在实施 Texch 变换前后没有发生任

何次序的改变,易知此时 SiδSj⇔Siδ ′Sj 成立; 
(2) i<t,j=t.此时 Sj=St(为 u:=e1),设 Si 为 w:=e3,其标号为 r; 

(a) 如果 Siδ St,那么有 :①  (w∈vars(e1)∧(rBEXE(¬def (w)Unode(p))))或②  (u∈vars(e3)∧(pB E X  
(¬def (u)Unode(r)))),或③ (u=w∧(rBEXE(¬def (u)Unode(p)))). 

E

  若情形①成立,可知 w≠v,否则 v∈vars(e1)导致 StδSt+1 成立,矛盾.在 B′中,St 和 St+1 的标号变为 q 
  和 p,Si和 St之间的路径上增加了语句 St+1(为 v:=e2),而w≠v,易知在B′中 rBEXE(¬def(w)Unode(q)) 

  成立,又知 w∈vars(e1)不变,所以有 Siδ ′St 成立.若情形②成立,Si 和 St 之间的路径上增加了语句 
  St+1(为 v:=e2),而 u≠v(否则 Stδ St+1 成立),则在 B′中 qB E X E (¬def (u)Unode(r))成立,又知 

  u∈vars(e3)不变,所以有 Siδ ′St 成立.若情形③成立,其情形与情形②类似,亦有 Siδ ′St 成立.综上所 
  述,SiδSt⇒Siδ ′St 成立. 
(b) 如果在 B′中有 Siδ ′St,因为与在 B′中相比,在 B 中 Si 和 St 之间的路径上仅是少了一句 St+1,其他不

变,根据数据依赖关系定义易知,在 B 中必有 SiδSt,所以 Siδ ′St⇒SiδSt. 
综合情形(a)、情形(b)可知,此时 SiδSj ⇔Siδ ′Sj 成立. 
(3) i<t,j>t+1.设 Si 和 Sj 分别为 w:=e3 和 h:=e4,其标号分别为 r 和 g. 

(a) 如果 Siδ Sj,那么有 :①  (w∈vars(e4)∧(rBEXE(¬def (w)Unode(g))))或②  (h∈vars(e3)∧(gB E X  
(¬def (h)Unode(r))))或③ (w=h∧(rBEXE(¬def (w)Unode(g)))). 

E

  若情形①成立,那么 rBEXE(¬def (w)Unode(g)),可知 u≠w,v≠w,由此易知在 B′中 rBEXE(¬def (w)U 

  node(g))仍成立.又因为 w∈vars(e4),可得 Siδ ′Sj.情形②、情形③与情形①类似,可得 Siδ ′Sj.因此 
  SiδSj⇒Siδ ′Sj 成立. 
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(b) 如果 Siδ ′Sj,与情形(a)相似,可得 Siδ ′Sj⇒SiδSj 成立. 
综合情形(a)、情形(b)可知,此时 SiδSj⇔Siδ ′Sj 成立. 
(4) i=t, j=t+1.Siδ Sj 不可能成立(因为与¬(StδSt+1)矛盾),又因为此时在 B′中,Si 在 Sj 之后,Siδ ′Sj 也不可能成

立,故而 SiδSj⇔Siδ ′Sj 成立. 
(5) i<t, j =t+1. 
(6) i=t, j >t+1. 
(7) i=t+1, j >t+1. 
最后 3 种情形均与情形(2)类似,可得 SiδSj⇔Siδ ′Sj. 
综上可知,在 B 上对 St 与 St+1 实施 Texch 变换之后,B′对 B 上的依赖关系依然保持. □ 
定义 18(基本块上的重排). 设程序π含基本块 B,B 中的语句依次为 S1,S2,…,Sn,B 上的重排可以表示为 

S1⇒ S2⇒ …,Sn⇒ ((i1,i2,…,in)是(1,2,…,n)的一个置换序列),也可表示为[S1,S2,…,Sn]T⇒  
1
,iS

2
,iS

ni
S

1 2
[ , ,..., ]

n

T
i i iS S S

(注,此处的程序变换定义中对变换条件没有要求,并省略了语句的标号). 
定义 19(保依赖重排 Tdep). 设程序π含基本块 BS=[S1,S2,…,Sn]T,在 BS 上的保依赖重排 Tdep 是指在 BS 上保持 

数据依赖关系的重排,即,若转换后所得基本块为 BT=[ , ,…, ]T,设δ和δ ′分别为 BS 和 BT 上的数据依赖关 
1i

S
2i

S
ni

S

系,那么有 SiδSj⇔Siδ ′Sj(i,j∈{1,2,…,n}). 
定理 2. Tdep 是保义的,即对于程序π∈pgm,如果 Tdep 能够在π上实施并得到程序π′,那么一定有 π = π′ . 

证明:记π上原基本块为 BS=[S1,S2,…,Sn]T,经 Tdep 变换之后,得到π ′中对应的基本块为 BT=  
1 2

[ , ,..., ] .
n

T
i i iS S S

设δ和δ ′分别为 BS 和 BT 上的数据依赖关系,对于 BS 中的任意两个语句 Sp 和 Sq,如果有 SpδSq,则根据 Tdep 定义可

知,在 BT 上有 Spδ ′Sq,再根据数据依赖以及基本块的定义易知,在 BT 中 Sp 一定在 Sq 之前.因此有结论:如果有 
SpδSq,那么在 BT 中 Sp 一定在 Sq 之前.下面证明 π′ = π . 

如果 BT=BS,那么自然有 π′ = π ; 
如果 BT≠BS,设 BT 和 BS 中第 1 对不同的语句是 和 Sj(1≤j≤n−1),重排变换不减少语句,故在 BS 中必存在

Sk= k>j).根据我们前面所得的结论可知 Sj,Sj+1,…,Sk−1 中的任意一个和 Sk 之间都不存在依赖关系,即¬(SmδSk) 
jiS

(
jiS

(m=j, j+1,…,k−1)(否则,根据前面的结论,在 BT 中 Sm 应该在 Sk 之前,而实际上 Sm 都在 Sk 之后,矛盾).记 B0=BS,根
据引理 6,可将 B0 中的 Sk 和 Sk−1 进行保义语句交换 Texch 得到 B1(如图 2 所示),并且 B1 对 B0 上依赖关系依然保

持.因此可知在 B1 上,Sj,Sj+1,…,Sk−2 中的任意一个和 Sk 之间都不存在依赖关系.据此又知,可将 B1 中的 Sk 与 Sk−2

进行交换得到 B2,并且 B2 对 B1 上依赖关系依然保持.由此又可将 B2 中的 Sk 与 Sk−3 进行交换得到 B3.依此操作下

去,直到得到 Bk−j(如图 2 所示). 
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Fig.2  Continually conducting the transformation Texch 
图 2  连续实施变换 Texch 

将B0,B1,B2,…,Bk−j对应的程序分别记为π 0,π 1,π 2,…,π k−j.综上所述, π k−j =…= π 1 = π 0 = π ,并且Bk−j上的数 

据依赖关系与 B0(即 BS)上的相同,因此 BT 也是 Bk−j 上的一个保依赖重排.而此时,BT 和 Bk−j 前端相同语句序列比 
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BT 和 B0 前端相同语句序列在长度上增加了.记
1MB =Bk−j,相应的程序为

1
.Mπ 如果 BT=

1MB 那么有 π′ =
1Mπ = 

π ;如果 BT ≠ 1
,MB 设此时第 1 对不同的语句为 和 有 j+1≤m≤n−1.仿照图 2 对

mi
S ,

mt
S

1MB 再做一系列交换,设得到

的基本块为 相应程序为
2
,MB

2
,Mπ 那么同样地,可知

2Mπ =
1Mπ ,BT 也是

2MB 上的一个保依赖重排,而且此时

BT和 2MB 前端相同语句序列的长度再次增加.因为BT中语句序列长度是有限的,依此类推,可知必然存在一个有

限的基本块序列:
1 2
, ,..., ,

rM M MB B B 它们对应的程序为
1 2
, ,..., ,

rM M Mπ π π 有 π′ =
rMπ =…=

2Mπ =
1Mπ = π . 

综上所述, π′ = π 成立,即 Tdep 是保义的. □ 

2.3   保义变量替换Tsub 

在优化编译过程中,常常需要将一个语句中的变量替换为另一个变量,图 3 给出了这种变换的两种典型应

用示例.在示例 1 中,一个变量被替换为多个变量,这在静态单赋值(static single assignment,简称 SSA)[2]的构建过

程中较为常见.在示例 2 中,通过变量替换一个较大的变量集被映射到一个较小的变量集中,这在寄存器分配优

化时较为常见,可以减缓寄存器分配的压力[2,3]. 
 
 
 
 

Fig.3  Two usage examples of variable substitution 
图 3  变量替换的两个应用示例 

若要保持程序语义,变量替换须有一定的条件,下面定义保义变量替换 Tsub. 
定义 20(保义变量替换 Tsub). 保义变量替换 Tsub 可用含条件重写规则表示如下: 
p1: u:=f 1⇒v:=f 1; 
... 
pr: u:=f r⇒v:=f r; 
q1: w1:=e1⇒w1:=e1[uZv]; 

… 
qn: wn:=en⇒wn:=en[uZv]; 

qn+1: if u then LTn+1 else LFn+1⇒if v then LTn+1 else LFn+1; 
... 
qm: if u then LTm else LFm⇒if v then LTm else LFm; 
if 

 piBAXA(¬use(v)Wdef (v)∧¬use(v))∧AXA(¬use(u)∨node(q1)∨node(q2)∨…∨ 
 node(qm)Wdef (u)∧(¬use(u)∨node(q1)∨node(q2)∨…∨node(qm))) (i=1,2,…,r); 

qjBuse(u)∧¬use(v)∧ A X A (¬def (u)∧¬use(v)∧¬def (v)Unode(p1)∨node(p2)∨…∨node(pr)) ( j=1,2,…,m). 
其中,fi(i=1,2,…,r)和 ei(i=1,2,…,n)为表达式,ei[uZv](i=1,2,…,n)是将表达式 ei 中的变量 u 的所有出现替换为 v 

而得的表达式.注意,标号变量 pi(i=1,2,…,r)和 qj(j=1,2,…,m)的值并不要求是单调递增的,即 pi 可以大于 pi+1,qj

可以大于 qj+1,pi 也可以大于 qj. 
Tsub 定义的变换动作的直观含义为:将对 u 变量进行定值的若干处语句(p1,p2,…,pr)和对 u 变量有引用的若

干处语句(q1,q2,…,qm)中的变量 u 进行替换.注意,语句 p1,p2,…,pr 中只替换对 u 的定值,语句 q1,q2,…,qm 中只替换

对 u 的引用.Tsub 定义的变换条件部分包含如下 4 层直观含义:(1) pi(i=1,2,…,r)语句之后的所有向前路径上,在出

现对 v 重新定值之前不出现对 v 的引用;(2) pi(i=1,2,…,r)语句之后的所有向前路径上,在出现对 u 重新定值之前

不出现对 u 的引用,除非出现的是语句 qj(j=1,2,…,m)中对 u 的引用;(3) qj(j=1,2,…,m)语句中有对 u 的引用,但不

             ⇒          
 

Example 1 

1  x:=y+2; 
2  z:=x−3; 
3  x:=z; 
4  y:=x*5; 

1  x1:=y+2; 
2  z:=x1−3; 
3  x2:=z; 

  y:=x2*5; 
             ⇒          

Example 2 

1  x1:=y+2; 
2  z:=x1−3; 
3  x2:=z; 

1  x:=y+2; 
2  z:=x−3; 
3  x:=z; 

  y:=x2*5;   y:=x*5; 4 4 4



 

 

 

陶秋铭 等:基于时序逻辑证明编译优化程序变换的保义性 2085 

 

出现对 v 的引用;(4) qj(j=1,2,…,m)语句之前的所有向后路径一定会到达 pi(i=1,2,…,r)中的某一个,并且在到达之

前不出现对 u,v 的定值,也不出现对 v 的引用. 
定理 3. Tsub 是保义的,即对于π∈pgm,如果 Tdep 能够在π上实施并得到程序π′,那么一定有 π = π′ . 

定理 3 与定理 1 的证明方法类似,亦基于引理 1,其证明过程非常长,限于篇幅,此处略,详见文献[15]. 

3   相关研究与讨论 

对于优化变换的保义性证明,早期研究考察的主要是函数式语言程序上的优化变换[7−9],不是本文关注重

点,在此不作讨论.文献[5,6]是近年来在过程式程序优化变换保义性证明方面的显著研究成果.此前,文献[10]基
于一种扩展的 Kleene 代数 KAT(Kleene algebra with tests)提出了一种验证编译优化保义性的方法,将程序表示

为 KAT 代数项,并根据代数公理检验程序变换前后的等价性.与文献[5,6]相比,文献[10]的方法存在明显的局限

性:对程序变换的保义性验证依赖于具体的源程序,在每次变换之后都要验证一下源程序和目标程序的等价性.
文献[11]针对静态程序分析以及基于这些分析的优化给出了一种基于指称语义进行保义性证明的方法.在文 
献[11]和文献[5,6]这两类方法中,本文之所以选择后者作为基础,主要是因为后者将程序变换的动作跟条件显

式地刻画出来,较为直观,也更容易被编译优化的开发者所理解. 
从本文第 2.2 节对保依赖重排 Tdep的定义可以看出,某些程序变换虽然对被处理的程序没有特殊要求,但对

变换动作本身却有约束,这种约束一般通过变换前后程序之间的关系或变换后程序的特征加以表达.因此我们 
认为,程序变换的表示形式可以由“I⇒I ′ If φ”扩充为“Pre-Condition;I⇒I ′;Post-Feature”,其含义为:如果原程序

满足前置条件 Pre-Condition,那么执行变换I⇒I′,并且该变换满足性质 Post-Feature. 

“保持依赖的语句重排能够保持原程序的功能”,此结论被称为依赖基础定理 (fundamental theorem of 
dependence)[3].本文对保依赖重排 Tdep 的保义性证明是在程序操作语义基础上的一种构造性的证明,有助于更

好地理解依赖基础定理.本文对保依赖重排 Tdep 的保义性证明是基于 Texch 的保义性的,由此可知,某些简单程序

变换的保义性证明可以为复杂程序变换的保义性证明提供基础. 
当多种优化变换交织在一起时,证明其整体保义性的可能途径有两种:一种是将多种优化变换综合地用一

条重写规则表示并对其证明;另一种是识别出各个优化变换,按其组合方式将整体变换拆分成多个阶段,每个阶

段都实施一种变换,然后先分别证明各个变换的保义性,再证明阶段与阶段之间的保义性. 
本文对各程序变换所定义的前提条件都是充分条件,但不知是否是必要条件.我们将进一步考察这些条件

是否必要,并寻找各程序变换的最弱前提条件.此外,我们准备对 SimLan 语言扩充数组变量的定义,以便对循环

携带的数据依赖[3]以及与此相关的优化变换的保义性进行考察. 
SimLan 是一种过程式语言,对于面向对象语言的程序,编译器通常会先把它翻译成过程式的中间语言程

序,然后再在中间语言程序上进行优化变换,因此,SimLan 语言上定义的保义优化变换可以在中间语言程序优

化过程中被借鉴或使用,而对于专门针对面向对象特征的某些优化变换,则需要另外寻找保义性证明的途径. 

4   总  结 

本文的工作主要有两项.一项工作是对优化编译中语句交换和变量替换这两种常用的程序变换进行了考

察,探索了它们的保义性条件.应用文献[5,6]中的方法定义了保义语句交换 Texch 和保义变量替换 Tsub,并基于文

献[5,6]中的归纳证明框架对它们的保义性进行了证明.另一项工作是定义了基本块上保依赖语句重排变换

Tdep,并基于 Texch对 Tdep的保义性给出了一种构造性的证明.我们今后拟考察过程式语言程序上其他更多程序变

换的保义性,尤其是各种高级优化变换的保义性.此外,也将尝试寻找各种程序变换的最弱保义条件. 
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