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FIRST:- und FOLLOW;-Mengen nichtiterativ als Lésung eines reinen Verei-
nigungsproblems berechnet. Das beschriebene Verfahren zur Fehlerbehandlung
in RLL(1)-Parsern ist eine Verfeinerung des von Ammann im Ziiricher Pascal-
P4-Ubersetzer realisierten Verfahrens [Amm78], (Wir78]. Sie ist beschrieben in
[LDHS82].

LR(k)-Grammatiken wurden von Knuth [Knu65| eingefihrt. Die fir die
Praxis wichtigen Teilklassen SLR(k) und LALR(k) wurden von DeRemer
entdeckt [DeR69], [DeR71]. Eine sehr effiziente Berechnung von LALR(1)-
Vorausschaumengen iiber dic Formulierung als reines Vereinigungsproblem wurde
von DeRemer und Pennello beschrieben [DP82).

Das vorgestellte Fehlerbehandlungsverfahren fiir LR(k)-Parser folgt [PD78].

Scannergenerierung mit LR-Techniken geht auf [DeR74] zuriick.

In {CH87] werden verschiedene Syntaxanalyseverfahren mit und ohne Zuriick-
setzen in Form von Prolog-Programmen vorgestellt.

Kapitel 9

Semantische Analyse

9.1 Aufgabe der semantischen Analyse

Einige notwendige Eigenschaften von Programmen sind nicht durch eine kon-
textfreie Grammatik beschreibbar. Diese Eigenschaften werden durch Pridika-
te auf Kontextinformation, sogenannte Kontextbedingungen, beschrieben. Dazu
gehéren die Deklarierthejtseigenschaften und die Typkonsistenz. Beide hingen
von den Giiltigkeits- und Sichtbarkeitsregeln der Programmiersprache ab.

. Die Giiltigkeitsregeln legen fiir im Programm deklarierte Bezeichner {Iden-
tifier) fest, in welchem Teil des Programms ihre Deklaration einen Effekt hat. Die
Sichtbarkeitsregeln wiederum bestimmen, wo in seinem Giiltigkeitsbereich ein
Bezeichner sichtbar bzw. verdeckt ist. ' : '

- Die Deklariertheitseigenschaften bestimmen etwa, daf zu jedem ange-
wandt auftretenden Bezeichner eine explizite Deklaration gegeben werden muf
und daff Doppeldeklarationen verboten sind. '

~Die Typkonsistenz eines Programms garantiert, da zur Ausfihrungszeit
keine Operation (auSer Eingabeoperationen) auf Operanden angewendet wird,
auf die sie von ihren Argumenttypen her nicht paft. :

Statische semantische Eigenschaften

Man bezeichnet eine (nicht kontextfreie) Eigenschaft eines Konstrukts einer Pro-
grammiersprache als eine statische semantische Eigenschaft, wenn

(1) fiir jedes Vorkommen dieses Konstrukts in einem Programm der ,,Wert“
dieser Eigenschaft fiir alle (dynamischen) Ausfithrungen des Konstrukts gilt
(der Typ eines Ausdrucks, d.h. der , Wert der Typeigenschaft®, gibt den Typ
.~ evtl, nur den allgemeinsten - aller Werte an, die sich dynamisch bei Aus-
. Wertungen des Ausdrucks ergeben kénnen), und ‘wenn

{2) _fiir jedes Vorkommen des Konstrukts in einem korrekten Programm diese

‘T.4; Eigenschaft berechnet werden kann. (Sowohl in stark als auch in polymorph

1:8etypten Sprachen ist fiir jeden Ausdruck in einem korrekten Programm der
bzw. ein Typ berechenbar.)

"'Die erste Bedingung beschreibt die Bezichung zwischen statischer und dyna-
%ﬂlécher Semantik. Dynamische semantische Eigenschaften sind i.a. erst zur Lauf-
Von Programimen bekannt. Statische semantische Eigenschaften beschreiben




" da abstrakte Interpretation nur versucht, mog
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allen dynamischen Ausfithrungen gemeinsame Eigenschaften, die zur Uberset-
zungszeit berechnet werden kénnen. Bedingung (1) deckt auch noch solche Ei-
genschaften ab, die man iiblicherweise durch abstrakte Interpretation (Daten-
fluBanalyse) berechnet. Die zweite Bedingung schliefit solche Eigenschaften aus,
lichst gute statische Anndherun-
gen an dynamische Eigenschaften von Programmkonstrukten zu berechnen, und
dabei die Jeere® Information i.a. eine mbgliche Information ist.

Betrachten wir etwa die Eigenschaft ,Wert von Variablen®, d.h. fiir jede An-

weisung in einem Programm die Information, welchen Wert jede Programmvaria-

ble vor jeder Ausfithrung dieser Anweisung hat. Diese Information ist natiirlich
berechnen. Ei-

eine dynamische Eigenschaft. Sie 168t sich jedoch naherungsweise
ne Annéherung an diese dynamische Ejgenschaft besteht darin, daB nur fiir eini-
ge der Programmvariablen bei einigen Anweisungen der Wert berechnet werden

kann.

Wird etwa die Information ,
sung berechnet, so gilt dies fiir alle
Anweisung. Insofern ist Bedingung (

Variable ¢ hat den Wert 5 an einer Anwei-
Ausfiihrungen des Programms und dieser
1) erfiillt. Andererseits ist eine mogliche In-
formation bei einer Anweisung: ,von keiner Programmvariablen ist hier bekannt,
welchen Wert sie bei jedem Eintritt in diese Anweisung hat®. Deshalb werden
wir die Eigenschaft ,Wert von Variablen® nicht als statische semantische Eigen-
schaft bezeichnen. Solche und Zhnliche Eigenschaften werden durch abstrakte
Interpretation berechnet. :
Als weiteres Beispiel betrachten wir die Berechnung der Typ-Eigenschaft fiir
arithmetische Ausdriicke. Wir nehmen an, daB wir von allen terminalen Operan-
den, Variablen und Konstanten, den Typ bereits kennen, und daf dieser entweder
integer oder real ist. Dann kann man die Typberechnung fiir Ausdriicke, die mit-
hilfe der Operatoren +,—,*,/ und + (ganzzahlige Division) gebildet werden, wie.

in Tabelle 9.1 angeben.

Tabelle 9.1: Typberechnung fiir einfache Operatoren

Operator | Typ, 1. Operand | Typ, 2. Operand | Typ Resuitat’
4,k int | int int
int real real
| real | int | real
real real © | real ,
/ int | real int | real _ real
+ int int it J

Unter der oben gemachten Annahme erfiillt die so beschriebene Typ-Eigen-
schaft die beiden Bedingungen fiir statische semantische Eigenschaften. Wenn
sich nimlich fiir cinen Ausdruck e der Typ ¢ ergibt, so ist sichergestellt, daff bel
jeder fehlerfreien Ausfiihrung des ¢ enthaltenden Programms die Auswertung

von e einen Wert vom Typ ¢ ergibt.

Laufzeit mégliche Division durch 0. Enthalten die zugrundeliegenden Bereiche

Der einzige kritische Fall hier ist die zur .
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der i § .
liz;tug:gsgv.u.nd Eea.l—ZahIen das undefinierte Element des jeweiligen Typs, so
fiegi bei ¢ ;131%1 U.I‘C%l 0 als Ergebnis das undefinierte Element des Bereichs,de
roak n 23 rgebnis des Ausdrucks vom Typ real vor, AuBerdem laft sich o
bere1C hg;er;g g ) ;slliorc%ert, fiir jedes korrekte Programm der Typ jedes AusZr:l‘::vliz

: . Im Falle eines Typfehlers ist die durch Tabel i i
auf Iielui::r Kor.nbination von Argumenten nicht deﬁn?eri.le #+ definerte Yuaktion
o e;:i he;: WJI(') also fest, de.xB die rI“yp-Eigenscha.ft fr Ausdriicke mit den oben
auci nOChen. . pefaslt?rﬁn gne statische semantische Eigenschaft ist. Es kénnen

emige Ubliche Operatoren hinzukommen, wi . .

. ; , wie etwa d A i

;l1e rznogilulo-Funlﬁ?:Ion, der Absolutbetrag oder das Auf- bzw. Ab:jnlclil;;ri Mmm;,
en : aé ten z}Tr nac.hsten ganzen Zahl, ohne daf} es Schwierigkeiten gibt e
etzt wollen wir aber eine Erweiterung um den Potenz-Operator vo'rnehmen

und die Typberechnun s L
Tabelle 9.2. g von Potenzausdriicken wie in Algol60 definieren, siehe

Tabelle 9.2: Typberechnung fiir den Potenz-Operator

FOpera.tor Typ, Gréfie | Typ, GréBe | Typ
T }.tolper?nd 2. Operand | Resultat
_ int | rea int > 0 3 i
: z:nt | real # 0 [ int =0 :‘:? ; :225 :;Z i gp.
int| real # 0 | int < 0 regl e
int | real > 0 | real real
int | real =0 | real > 0.0 | real = 0.0

Jetzt hingt der Typ eines Ausdrucks e; T e; nicht nur v
f:t IIII;d ﬁz;ﬂsng:;n iuc]}é'noch von der Gréfle des Werts von 2:1 aclianriIg;Eeér“cggg
i o e isc i 1gensch?..ft, sond.ern erst zur Laufzeit verfiighar. Haben
i Exgebn do ryi 111:1 eger, so kénnen wir also i.a. nicht statisch bestimmen, ob
Db o o i u:}m;ungeg von e T er% vom Typ integer oder real sein w,ird.
Ty Bincnschatt ein tot.enzwrung erfvelterten arithmetischen Ausdriicke die
G onscait keine statische semantische Bigenschaft mehr. Bin Ubersetzer
tehiienng falpead neg erzeugen, die zur Laufzeit iberpriifen, ob die auf eine Po-
im Fall der Di%isioznduriirgt;?ngrlllmlt OPel‘a_nden‘ pigen Typs arbelten. Wie
sf’;j;er 'Werte von 6 vnd e é:liCh1'er auch Laufzeitfehler aufgrund nichtzugelas-

Terminologie

Wir b i i |

Nl zzn;:gz:;rifei:lggnﬁefl 1Begr1ﬂe, um einige Aufgaben der semantischen Ana
'se.zu be . Dabei listen wir hinter d i i .

) : : er den Kirzeln jewei
el%)iflg aus imperativen, funktionalen bzw. logischen Spf;)c’hgfri :Li'lfd () Jeveil

SRR : i 1 i i

o), R :hzeeslicfn.er (Identifier) ist ein Symbol (im Sinne der lexikalischen Ana-

Ko, Obielen dtlamsm Programm zur Benennung eines Objektes benutzt werden
: » die benannt werden kénnen, sind Variablen in imperativen, funk

, .

onalen. und logi Konstante
s ' . glschen Sprachen 4
P ; . ’ ) T pen, Prozeduren, Funktion’en,
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Die Deklaration eines Bezeichners fithrt den Bezeichner als Benennung eines
{(meist in der Deklaration gegebenen) Objektes ein. Sein Vorkommen in einer
Deklaration ist ein definierendes Vorkommen, alle anderen sind angewandte
Vorkommen. '

In jeder Programmiersprache gibt es Konstrukte, die die Giiltigkeit von Be-
zeichnern begrenzen. Diese Konstrukte, etwa

(i) Prozedurdeklarationen, Blécke, Pakete, Moduln,

(f) Funktionsdefinitionen, let-, letrec-, where-Konstrukte, und

(1) Klausein

nennen wir Scope-Konstrukte, Vorkommen von Scope-Konstrukten-in Pro-
grammen heifien Blécke. Bei diesem Sprachgebrauch ist also eine Prozedurde-
Ylaration in einem Pascal-Programm ein Block, ebensc wie eine Funktionsdefi-
nition oder eine lokale Definition mit einem let-Ausdruck in einem funktionalen
Programm oder eine Klausel in einem logischen Programm.

Der Typ eines Objekts gibt an, was wihrend der Ausfiihrung des zugehdrigen
Programms mit dem Objekt gemacht werden kann. Ein integer-Wert etwa kann
durch dazu geeignete Operationen mit anderen Werten verkniipft werden, (i) an
eine integer-Variable zugewiesen werden, (f) an eine integer-Variable gebunden
werden. (f) Ein Objekt vom Typ (1 x 2 X +++ X 35 = t) kann auf ein n-Tupel
von Objekten der Typen t1,...,t, angewendet werden, um dann ein Ergebnis

vom Typ ¢ zu produzieren.

Konkrete und abstrakte Syntax

Die Eingabe fiir die semantische Analyse eines Programms ist ein durch die Syn-
taxanalyse erstellter Baum. Dieser Baum kann die konkrete oder die abstrakte
Syntax des Programms darstellen. Die konkrete Syntax des Programms wird
durch den Syntaxbaum gemis der die Sprache definierenden kontextireien Gram-

matik dargestellt. Die kontextireie Grammatik zu einer Sprache enthalt viele
Informationen, die fiir die weitere Verarbeitung von Programmen nicht wichtig

sind. Dazu gehoren alle Terminalsymbole, die zwar fiir die syntaktische Analyse
und fiir das Lesen von Programmen wichtig sind, aber keine semantische Bedeu-
tung tragen, z.B. alle Schliisselwdrter. Auflerdemn driicken sich Prazedenzen von
Operatoren in Schachtelungen von Nichtterminalen aus, ein Nichtterminal pro
Prizedenztiefe. Diese Nichtterminale und zugehdrigen Produktionen sind nicht
mehr von Relevanz, wenn die syntaktische Struktur erkannt ist.

Deshalb benutzen Ubersetzer zur expliziten Darsteliung der syntaktischen

Struktur von Programmen die abstrakte Syntax. Sie enthalt lediglich den we-'
sentlichen Teil der syntaktischen Struktur des Programms. Sie identifiziert nur-
noch die im Programm auftretenden Konstrukte und ihre Schachtelungsbezie-

hung.
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Beispiel 9.1.1
Das Programmstiick

ifz4+1l>y
then z:=1
else z:=2

fi- '
hat (bei gntsprechend hinzugedachter kontextfreier Grammatik) Biume zur koﬁ-
k:mifi?n wie abstrakten Syntax, wie in Abbildung 9.1 und Abbildung 9.2 darge-
stelit. '

, [m]

Ifstat

’—,_’/7 \‘\
Cond Stat . Stat

/E\ }|E‘. Ass Ass

E T T \E | \E

| | | | i

. ’f F F T T

| |

}l" F F

. v . I I
if id + dconst compep id then id := iconst else id := iconst fi

= M ) W (2) (1) () (2)

Abb. 9.1: Baum zur konkreten Syntax

g _.__.-—-——--—lf2
: grt \
plug—__fd assign assign
A AN
id  iconst id- id iconst id iconst

@ O @ & O @@ @

Abb. 9.2: Baum zur abstrakten Syntax

;?Sioiigkenden werden wir, je nachdem was vorteilhafter ist, die konkrete bzw.
tra,k: Ste Syntax benutzefl. Wir halten jedoch fest, daff Ubersetzer immer die
rad € Jyntax zur semantischen Analyse und zur Codeerzeugung verwenden.
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9,1.1 Giiltigkeits- und Sichtbarkeitsregeln

Da Programmiersprachen es meist zulassen, dafl mehrere Deklarationen des glei-
chen Bezeichners zur Bezeichnung verschiedener Objekte in einem Programm
gegeben werden diirfen, bedarf es einer Regelung, auf welches definierende Vor-
kommen sich ein angewandtes Vorkommen bezieht. Dies regeln die Giiltigkeits-
bereichsregeln und die Sichtbarkeitsregein.

Der Giiltigkeitsbereich (scope, range of validity) eines definierenden Vor-
kommens eines Bezeichners z ist der Teil des Programms (oder mehrerer Pro-
gramme), in dem sich ein angewandtes Vorkommen von z auf dieses definierende
Vorkommen beziehen kann.

Die Aufgabe, jedem angewandten Vorkommen eines Bezeichners das gemé&f
der Giiltigkeits- und der Sichtbarkeitsregeln zugehérige definierende Vorkommen
(oder die zugehdrigen definierenden Vorkommen) zuzuordnen, nennt man die
Identifizierung von Bezeichnern {identification of identifiers). Wir werden
spiter sehen, daff in Programmiersprachen, die das Uberladen von Bezeichnern
erlauben, sich ein angewandtes Vorkommen eines Bezeichners tatsichlich auf
mehrere definierende Vorkommen beziehen kann. ,

Die Giiltigkeits- und die Sichtbarkeitsregeln einer Programmiersprache hén-
gen stark davon ab, welche Art von Schachtelung von Scope-Konstrukten die

Sprache erlaubt.

Giiltigkeit

Cobol erlaubt keine Schachtelung von Scope-Konstrukten; alle Bezeichner sind
itberall giiltig und sichtbar. Fortran erlaubt nur die Schachtelungstiefe 1, also
nicht weiter geschachtelte Blécke, d.h. Prozedur-/ Funktionsdeklarationen in ei-
nem Hauptprogramm. Bezeichner, die in einem Block definiert sind, sind nur in-
nerhalb dieses Blocks sichtbar. Ein im Hauptprogramm deklarierter Bezeichner
ist beginnend mit der Deklaration iiberall sichtbar, aufier in Prozedurdeklaratio-
nen, die eine neue Deklaration des Bezeichners enthalten.

Algol60, Algol68, PL/I, Pascal, Ada, C und funktionale Programmiersprachen
erlauben die unbeschrinkt tiefe Schachtelung von Blocken. Der Giiltigkeits- und
der Sichtbarkeitsbereich definierender Vorkommen von Bezeichnern wird dann
durch zusétzliche Festlegungen geregelt.

Fiir eine let-Konstrukt let v, == €53 ...}, == e, In e sind die Bezeichner
V1, ..., Un iD €0, dem Rumpf des let-Konstrukts giiltig. Angewandte Vorkommen
der v; in den Ausdriicken ey, ...,e, beziehen sich also auf definierende Vorkom-
men in umfassenden Blécken. Analoges gilt fiir das where-Konstrukt.

Der Giiltigkeitsbereich der Bezeichmer vy,...,vn eines letrec-Konstrukts
letrec v; == e;;...;Un == €, in eg besteht aus den Ausdriicken ¢o, €1,...,€n.
Die gleiche Festlegung gilt auch firr Algol60- und Algol68-Blécke. Jeder in einem
Block deklarierte Bezeichner ist im ganzen Block giltig.

Diese Regelung macht die 1-Pass-Ubersetzbarkeit einer Programmiersprache
unméglich; denn der UIbersetzer braucht zur Ubersetzung einer Deklaration even-
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tuell Informationen iiber einen Bezeichner, dessen Deklaration noch nicht bear-
beitet wurde. Deshalb gibt es in Pascal und Ada (und C, s.0.) Regeln, die dieses
Problem vermeiden. In Ada fangt der Giiltigkeitshereich eines Bezeichners mit
dem Ende der Deklaration an und hért mit dem Ende des Blocks auf. In Pascal
ist der Giiltigkeitsbereich der ganze Block, aber kein angewandtes Vorkommen
darf vor dem Ende der Deklaration stehen. ' :
Prolog hat mehrere Klassen von Bezeichnern, die durch ihre syntaktische Po-
sition charakterisiert sind. Die Bezeichner aus den verschiedenen Klassen haben
die folgenden Giiltigkeitsbereichsregeln (da es keine Verdeckung gibt, stimmt
Giiltigkeit mit Sichtbarkeit fiberein):
» Pridikate und Funktoren haben globale Giiltigkeit; sie sind im ganzen Prolog-
Programm und in zugehdrigen Anfragen giiltig.

¢ Bezeichner von Klauselvariablen haben Giiltigkeit nur in der Klausel, in der
sie vorkommen, - ‘ : '

Es gibt so etwas wie Deklarationen nur fiir Pridikate, nimlich die Menge der Al-
ternativen fiir ein Pradikat. Variablen sind ungetypt und miissen deshalb nicht
deklariert werden. Es gibt zwar auch den Sprachgebrauch ,definierendes und an-
gewandtes Vorkommmen von Varjablen®; dies hat jedoch eine andere Bedeutung;
ein definierendes Vorkommen einer Klauselvariable ist eines, das im sequentiellezi
Ablauf zuerst gebunden wird, ein angewandtes eins, dessen vorher hergestellte
Bindung benuizt wird.

Sichtbarkeit

Nicht an jeder Stelle des Giiltigkeitsbereichs eines definierenden Vorkomrmens von
z meint eln angewandtes Auftreten von z tatsichlich dieses definierende Vorkom-
men. Ist das definierende Vorkommen global zum aktuellen Block, d.h. nicht in
Idessen Deklarationsteil, so kann eine lokale Deklaration von z es verdecken. Es
lS.t dann nicht direkt sichtbar. Es gibt aber mehrere Méglichkeiten, ein nicht
- direkt sichtbares definierendes Vorkommen eines Bezeichners z innerhalb seines
Gfiltigkeitsbereichs sichtbar zu machen. Die Sichtbarkeitsregeln einer Program-
rrluerspra,che legen fest, auf welche definierenden Vorkommen eines Bezeichners
sich ein angewandtes Vorkommen beziehen kann. Hier sind einige Sichtbarkeits-
: rlegeln aus existierenden Programmiersprachen:

y Dlel Erweiterung eines Bezeichners um den Bezeichner eines die Dekla-
ra,t_lon enthaltenden Konstrukts erméglicht den Bezug auf ein verdecktes de-
finierendes Vorkommen. In Pascal gibt es die Méglichkeit, einen verdeckten
: \{erbundkomponentennamen durch die Erweiterung um den Verbundnamen
sichtbar zu machen. Ada erlaubt die Erweiterung um den Bezeichner der
Programmeinheit, in welcher die gewiinschte Deklaration steht.
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s FEinige Direktiven erlauben es, ein verdecktes definierendes Vorkommen eines
Bezeichners in einem Teil des Giltigkeitsbereichs, einer Region, ohne Be-
zeichnererweiterung sichtbar zu machen. Diese Direktiven heiflen meist auch
Anweisungen (statements), sind aber Teil der statischen und nicht der dyna-
mischen Semantik. Die Grenzen der Region sind entweder durch eine eigene
Anfang-/Endkiammerung bestimmt, wie bei der Pascal-with-Direktive, oder
sie sind gleich den Grenzen der sie direkt enthaltenden Programmeinheit. Die
use-Direktive in Ada listet Bezeichner von umgebenden Programmeinheiten
auf, deren Deklarationen dadurch sichtbar werden. Die Sichtbarkeit dieser
Bezeichner erstreckt sich vom Ende der use-Direktive bis zum Ende der um-
fassenden Programmeinheit,

e Kennt eine Sprache (und nicht nur ihre Implementierung) das Konzept der ge-
trennten Ubersetzung von Programmeinheiten, so gibt es Direktiven, die De-
finitionen aus getrennt iibersetzten Einheiten sichtbar machen. Jede getrennt
{ibersetzbare Programmeinheit kann einige ihrer Definitionen zur Benutzung
anbieten, ein Ada-Paket (ein Modul) etwa die Definitionen aus seinem &ffent-
lichen Teil, und eine Prozedur ihre formalen Parameter. Diesen Bezeichnern
ordnen wir einen- Giiltigkeitsbereich zu, der alle Programme umfaft, die nach
getrennter Ubersetzung zusammengebunden werden. Die Ada-with-Direktive
macht dann solche von separat Gbersetzten Einheiten angebotenen und in der
with-Liste erwdhnten Bezeichner sichtbar.

Zusammenfassend kann man sagen: Der Giiltigkeitsbereich einés definieren-
den Auftretens eines Bezeichners z ist der Teil eines Programms, in dem der Be-
zeichner benutzt werden kann, um das ihm in der Definition zugeordnete Objekt
anzusprechen. Im Giiltigkeitsbereich ist die Definition entweder direkt sichtbar,
oder sie kann sichtbar gemacht werden.

9.1.2 Ub erpritfung der Kontextbedingungen

Wir werden nun skizzieren, wie man in Ubersetzern die Einhaltung der Kon-
textbedingungen iiberpriift. Dazu betrachten wir einen einfachen Fall, eine Pro-
grammiersprache mit geschachtelten Scope-Konstrukten ohne Moduln und ohne
Uberladung. .

Die Aufgabe wird in zwei Teilaufgaben zerlegt. Die erste sei durch einen Mo-
dul, genannt den Deklarations-Analysator gelést. Er erledigt das Problem der
Identifizierung von Bezeichnern und priift dabei, ob die Deklariertheitseigen-
schaften erfiillt sind. Hier gehen die Giiltigkeits- und die Sichtbarkeitsregeln der
Programmiersprache ein. Die zweite Teilaufgabe iiberpriift die ‘T'ypkonsistenz.

Identifizierung von Bezeichnern

Geméf$ den Gilltigkeits- und Sichtbarkeitsregeln gehért (in unserem einfachen
Fall) zu jedem angewandten Vorkommen eines Bezeichners in einem korrekten
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Programm genau ein definierendés Vorkommen. Die Identifizierung von Bezeich-
nern besteht darin, diesen Bezug von angewandten Vorkommen auf definierende
Vorkommen herzustellen, bzw. festzustellen, dafl kein solcher Bezug oder kein ein-
deutiger besteht. Das Ergebnis der Identifizierung wird von der Typiiberpriifung
und der Codeerzeugung benutzt. Deshalb mufB es diese Phase iiberleben. Fiir die
Darstellung der Korrespondenz zwischen angewandten und definierenden Vor-
kommen gibt es eine Reihe von Méglichkeiten. Traditionell erstellt ein Uberset-
zer eine sogenannte Symboltabelle, in der fiir jedes definierende Vorkommen
eines Bezeichners die zugelidrige deklarative Information abgespeichert ist. Die-
se Symboltabelle ist meist analog zur Blockstruktur des Programms organisiert,
so dafl man von jedem angewandten Vorkommen (schnell) zu dem korrespondie-
renden definierenden Vorkommen gelangen kann. Eine solche Symboltabelle ist
nicht das Ergebnis der Identifizierung sondern dient nur dazu, diese vorzuneh-
men. Das Ergebnis der Identifizierung besteht darin, dafi bei jedem Knoten fiir
ein angewandtes Vorkommen eines Bezeichners entweder

(1) ein Verweis auf den Knoten fiir die Deklaration oder

(2) die Adresse des Eintrages fiir das definierende Vorkommen in der Symbol-
tabelle oder

(8) die deklarative Information zu dem definierenden Vorkommen

abgespeichert ist. Bei den Alternativen (1) und (3) kann die Symboltabelle nach
Ende der Identifizierungsphase aufgegeben werden. Der Syntaxbaum, vermehrt
um nicht kontextfreie Information, bleibt die einzige Datenstruktur. Die Alterna-
tive (1) hat den zus&tzlichen Vorteil, daf§ alle angewandten Vorkommen zu einem
definierenden Vorkommen dieses gemeinsam benutzen. Deshalb entscheiden wir
uns fir die Alternative (1).

Welche Operationen muff die Symboltabelle anbieten? Wenn der Deklara-
tions- Analysator eine Deklaration antrifft, muff er den deklarierten Bezeichner
und einen Verweis auf den zugehdrigen Deklarationsknoten im Syntaxbaum in
die Symboltabelle eintragen. Solch eine Deklaration steht in einem Block. Eine
Wweitere Operation muf das Offnen von Blécken vermerken, eine andere das Schiie-
Ben von Blécken. Letztere kann die Eintriige zu Deklarationen des geschlossenen
Blocks aus der Symboltabelle entfernen. Dadurch enthilt die Symboltabelle zu je~
der Zeit genau die Eintrige zu Deklarationen aller zu dieser Zeit gedffneten, aber
tioch nicht geschlossenen Blocke. Trifft der Deklarationsanalysator auf ein ange-
wandtes Vorkommen eines Bezeichners, so sucht er die Symboltabelle gemaf den
Giiltigkeits- und Sichtbarkeitsregeln nach dem Eintrag des zugehdrigen definie-
tenden Vorkommens ab. Hat er es gefunden, so kopiert er den dort eingetragenen
erweis auf die Deklarationsstelle zum Knoten fiir das angewandte Vorkommen.
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Damit sind insgesamt die folgenden Operationen auf der Symboltabelle not-
wendig:
{a) create_symb.table
(b) enter_block
() exit_block

kreiert eine leere Symboltabelle,

vermerkt das Offnen eines neuen Blocks.

setzt die Symboltabelle auf den Stand zuriick,

den sie vor dem letzten enter_block hatte,

fiigt einen Eintrag fiir Bezeichner id

in die Symboltabelle ein. Dieser enthilt den
Verweis auf seine Deklarationsstelle,

die in declptr iibergebien wird.

sucht das definierende Vorkommen zu id und

gibt den Verweis auf die Deklarationsstelle zuriick,
went er existiert. . '

Die beiden letzten Operationen bzw. Funktionen arbeiten relativ zum letzten
gebifneten Block, dem aktuellen Block.

Bevor die Implementierung der Symboltabelle, d.h. der oben aufgelisteten
Prozeduren und Funktionen angegeben wird, wird ihre Benutzung bei der De-
klarationsanalyse vorgefithrt. Dazu nehmen wir Ada-8hnliche Gilltigkeitsregeln
an; d.h. ein definierendes Vorkommen eines Bezeichners ist erst ab dem Ende
seiner Deklaration giiltig.

(d) enter_id{id, decl_ptr)

(e) search_id{id)

proc enalyze_decl (k : node);
proc analyze_subtrees (root: node);
begin
for i:=1 to #descs(root) do
analyze_decl(root.1)

(* #tdescs: Zahl der Kinder #)
(% 2-tes Kind von root *)

od
end;
begin :
case symb(k) of (* Markierung von k %)
- block: begin -
enter_block;
analyze_subtrees(k);
exit_block
end;
decl: begin
analyze_subtrees(k);
foreach hier dekl. Bezeichner id do
enter_id(id, T k)
od
end;
appllid:  (+ angew. Vorkommen eines Bezeichners id *)

speichere search.id{id) an k;
otherwise: if k kein Blatt then analyze_subtrees(k) fi
od
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- Die Ade-Giiltigkeitsregeln driicken sich darin aus, daf in dem decl-Fall der
case-Anweisung erst alle Deklarationen rekursiv abgearbeitet werden, bevor die
lokalen Deklarationen eingetragen werden. Die Modifikation dieses Algorithmus
fiir Algol-dhnliche und Pascal-ihnliche Giiltigkeitsregeln bleiben dem Leser @iber-
lassen (siehe Ubung 1.4).

Uberpriifung der Typkonsistenz

Die Uberpriifung der Typkonsistenz kann in einem bottom up-Pass. iiber Aus-

drucksbaume erfolgen. Fiir terminale Operanden, die Konstanten sind, steht der
- Typ schon fest; fiir Bezeichner besorgt man sich den Typ von seiner Definitions-
stelle. Fiir jeden Operator schligt man in einer Tabelle nach (siche Abb. 3.4), ob
die Typen der Operanden zu ihm passen und welches der Ergebnistyp ist. Bei
der Uberladung eingebauter Operatoren wird dabei noch die richtige Operation
ausgewdhlt. S o :

Erlaubt die Programmiersprache Typanpassungen, etwa von integer — real,
so wird fiir jeden Operator und jede Kombination ausg Operandentypen, die nicht
zu ihm passen, gepriift, ob die Operandentypen durch Typanpassung zu einer
fiir den Operator giiltigen Kombination von Operandentypen gemacht werden
kénnen. o

Implementierung der Symboltabelle

Bei der Implementierung einer Symboltabelle mufl man darauf achten, daf die
search_id-Funktion zu jedem Zeitpunkt von eventuell mehreren méglichen Ein-
trégen fiir einen Bezeichner den gemiB der Sichtbarkeitsregeln richtigen findet,

Als erste Losung konnte einem eine lineare Liste aus enter_block- und en-
ter-id-Eintragen einfallen. Neue Eintriige werden hinten angehngt und ezit_block
Bscht von hinten alle enter.id-Eintrage bis einschlieflich dem letzten enter_block-
intrag. search_id durchsucht die Liste von hinten und wird dabei alle gemaf der
da-Gilltigkeitsregel aktuell giiltigen Bezeichner finden. Da diese lineare Liste
flensichtlich kellerartig verwaltet wird, kann man sie auch als Keller organisie-
€0, ‘

An dieser Lésung stort der Aufwand fiir search_id, der linear von der Zah! der
eklarierten Bezeichner abhangt. Logarithmische Suchzeit in jedem Block wird
rreicht, wenn man fiir jeden Block die Eintrige in einem biniren Suchbaum
.e{'wa,ltet. Die Suche beginnt dann bei dem Suchbaum des aktuellen Blocks, fahrt
eim Suchbaum des umfassenden Blocks fort, bis ein definierendes Vorkommen
¢funden wird oder festgestellt wird, daB kein solches existiert.

Wenn man davon ausgeht, dafl jeder definierte Bezeichner mehrfach ange-
dt vorkommt, so sollte vor allen Dingen search_id sehr effizient, am besten

onstanter Zeit ablaufen. Das 1aBt sich mit folgender Datenstruktur verwirk-
en: : S o
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Die Eintrige aller aktuell giiltigen definierenden Vorkommnen eines Bezeich-
ners werden linear verkettet; ein neuer Eintrag wird hinten an diese Kette an-
gefiigt. Auf den jeweils letzten eingefiigten Eintrag zeigt eine durch den Be-
zeichner indizierte Komponente eines Feldes. Aufierdem sind alle zum gleichen
Block gehdrenden Eintrige verkettet, um die Prozedur exzit_block zu unterstiitzen.
Auf diese Kette zeigt ein dem Block zugeordneter Listenkopf. Diese Listenképfe
konnen kellerartig verwaltet werden. :

Beispiel 8.1.2 o : .
Fiir das Programm in Abbildung 9.3 und den mit * markierten Punkt ergibt
sich die in Abbildung 9.4 dargestellte Symboltabelle. 0

Dekl. von a, & \L
proc p (* Vorwirtsdeklaration *)
proc g ‘

proc p is

Dekl. von a, ¢

Dekl. von ¢, d

proc g is

Dekl. von a, d
procr

proc ris

Dekl. von a, ¢

* Abb. 9.3: Programmbeispiel

Die Implementierung der Symboltabellenoperationen ist die folgende:

) 'begin
o _ kreiere leeren Keller von Blockeintrigen
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14l [/ sl /] —{u]

[T

] [i] ] |

[/1/]
1, [1]/]
3]/]
| [2]/]

al T20/]

T

a — 1
-
e - 3
¢ — g
p — |5
g — |6
r — |7

Gl 1T o] [7] 1] To]/]

Abb. 9.4: Symboltabelle zum Programm ais Abbildung 9.3. Die Verkettung der Ein-
trige zu einem Block ist nur fiir Block 4 angegeben, da sonst das Diagramm zu uniiber-
sichtlich wird. Sonst sind die ,Adressen* der Kistchen, die Zahlen 1 - 7 angegeben.
Das nicht ausgefiillte Kistchen in jedem Fintrag enthilt jeweils den Verweis auf den
Unterbaum fiir die Deklaration.

pji"p’c' createsymb_table;

end;

- enter_block;
“begin

end;

exit_block;
egin

’ :Od,'

' entferne Blockeintrag aus dem Keller

kellere neuen Eintrag fiir den neuen Block

foreach Deklarationseintrag des aktuellen Blocks do |
l6sche Eintrag
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proc enter-id ( id: Idno; decl: T node );
begin .
if exist. bereits ein Eintrag fiir 7d in diesem Block
then error(“Doppeldeklaration”)
fi;
kreiere neuen Eintrag mit dec! und Nr. des akt. Blocks;
fiige diesen Eintrag hinten an die lineare Liste fiir id an;
fiige diesen Eintrag hinten an die lineare Liste fiir diesen Block an

end;

function search_id { id: idno } 1 node;
begin
if Liste flir id ist leer
then error("undeklarierter Bezeichner”)
else return (Wert des decl-Feldes aus erstem Eintrag in Liste 4d )
i
end

9.1.3 Uberladung von Bezeichnern

Ein Symbol heiflt fiberladen, wenn es an einer Stelle im Programm mehrere Be-
deutungen haben kann. Schon die Mathematik kennt iiberladene Symbole, etwa
die arithmetischen Operatoren, die je nach Kontext Operationen auf den gan-
zen, den reellen oder den komplexen Zahlen oder sogar allgerein in Ringen oder
Kérpern bedeuten. Entsprechend der mathematischen Tradition haben schon die
frithen Programmiersprachen Fortran und Algol60 die arithmetischen Operato-
ren liberladen. Eine Typberechnung, wie sie im vorherigen Abschnitt vorgestellt
wurde, dient im Ubersetzer dazu, abhingig vom Typ der Operander und oft
auch noch vom verlangten Typ des Ergebnisses die richtige Operation zu einem
iiberladenen Operator auszuwihlen.

Programmiersprachen erlauben hiufig die Uberladung von benutzerdefinier-
ten Symbolen, etwa von Prozedur- und Funktionsnamen. Dann kénnen auch in
korrekten Programmen bet einem angewandter Vorkommen eines Bezeichners
z mehrere definierende Vorkommen von z sichtbar sein. Eine Redeklaration ei-
nes Bezeichners @ verbirgt nur dann eine duflere Deklaration von =, wenn beide
den gleichen Typ haben. Das Programm ist nur dann korrekt, wenn aufgrund
der , Typumgebung® des angewandten Vorkommens genau eines der definieren-
den Vorkommen ausgewihlt werden kann. Die Typumgebung bei Prozedur- oder
Funktionsaufrufen besteht dabel in der Kombination der Typen der aktuellen
Parameter. : : '

Die Sichtbarkeitsregeln von Ada kombiniert mit den Méglichkeiten fiir die
Uberladung von Symbolen erfordern eine kaum iiberschaubare und verstindliche

Menge von Konfliktavufldsungsregeln fiir die Fille, wo auf verschiedene Weise

sichtbare oder sichtbar gemachte aber nicht iiberladene Bezeichner in Konkurrenz
stehen.
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Beispiel 9.1.3 (Ada-Programm (Istvan Bach))

procedure BACH is
procedure put (x: boolean) is begin null; end;
procedure put (x: fleat) is begin null; end;
procedure put (x: integer) is begin null; end;
package x is '
type boolean is (false, true);

function f return boolean; -- {D1)
end x;
package body x is
function £ return boolean is begin null; end; .
end x;
function f return float is begin null; end; -- (D2)
use X;
begin
put (£); ' ' - (A1)
A: declare
- £:. integer; -= (D3}
begin
put (£); -- (A2)
B: declare
function f return integer is begin null; end; =-- (D4)
begin
put (f); ' =- (A3)
B end B;
" end A;

end BACH;

Das Paket x deklariert in seinem &ffentlichen Teil zwei neue Bezeichner, namlich
den Typ-Bezeichner boolean und den Funktions-Bezeichner £. Diese beiden Be-
zeichner werden durch die use-Anweisung use x; (siehe hinter (D2)) ab dem
Semikolon (potentiell) sichtbar gemacht. Funktions-Bezeichner sind in Ada {iber-
ladbar. Da die beiden Deklarationen von £, bei (D1) und (D2), verschiedene ,,Pa-
rameterprofile” haben, d.h. in diesem Fall unterschiedliche Ergebnistypen, sind
e beide am Punkt (A1) (potentiell) sichtbar.
l?ie Deklaration £: integer in der Programmeinheit A (siehe (D3)) verdeckt
die &uflere Deklaration (D2) von £, da Variablen-Bezeichner in Ada nicht {iber-
dbar sind. Aus diesem Grunde ist auch die Deklaration {D1) nicht sichtbar.
e Deklaration (D4) von £ in der Programmeinheit B verdeckt wiederum die
: laration (D3), und da diese die Deklaration (D2) verdeckt, transitiv auch
Glese, ]?ie durch die use-Anweisung (potentiell) sichtbar gemachte Deklaration
wird allerdings nicht verdeckt, sondern ist nach wie vor potentiell sichtbar.
ontext put (£) (siehe (A3)) kann sich £ nur auf die Deklaration (D4) bezie-
da die erste Deklaration von put einen anderen Typ, boolean, benutzt als
Ergebnistyp von £ in (D1). ' o

i
|
!
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Die Auswahl des richtigen definierenden Vorkommens eines liberladenen Sym-
bols nennt man die Auflosung der Uberladung (overload resolution). Die
Auflssung von Uberladungen findet nach der Identifizierung von Begzeichnern
innerhalb bestimmter Xonstrukte der Sprache statt, d.h. beschrankt auf Aus-
driicke, (zusammengesetzte) Bezeichner etc.

Der Aufldsungsalgorithmus lauft auf der Darstellung des Ada-Programms als
abstraktem Syntaxbaum ab. Konzeptionell benutzt er dabei vier Léufe iber einen
Ausdrucksbaum. Allerdings 1i8t sich der erste mit dem zweiten und der dritte
mit dem vierten verschmelzen.

Um den Algorithmus zu formulieren, fithren wir die folgende Notation ein:
An jedem Knoten k des abstrakten Syntaxbaums erhalten wir fiber

#descs(k)  die Zahl der Kindknoten von k,
symb(k) das Symbol mit dem %k markiert ist,

vis(k) Menge der an k sichtbaren Definitionen von symb(k)

ops(k} die Menge der augenblicklichen Kandidaten fiir das
fiberladene Symbol symb(k) und

k.i wie iiblich, das i-te Kind von k.

Fiir jedes definierende Vorkommen eines iiberladenen Symbols op mit Typ
X Xty — ¢ osel
m

i
t (1<i<m).

rank(op)

res_typ(op)

par.typ(op, i)
Die beiden letzteren erweitern wir auf Mengen von Operatoren. Fiir jeden Aus-
druck, in welchem die [Tberladung von Operatoren aufgeldst werden soll, wird
aus seinem Kontext ein Typ, der sogenannte a-priori-Typ, berechnet.

proc resolve_overloading (root: node, a_prioritype: type);

func pot.res_types (k: node): set of iype;
(% potentielie Typen des Resultats *)
return {res_typ(op) | op € ops(k)}
func act_par_types (k: node, i: integer): set of iype;
return {par_typ(op,i) | op € ops(k)}
proc init_ops ‘
begin
foreach &
ops(k) := {op | op € vis(k) und rank(op) = #descs(k}}
od;
ops(root) := {op € ops(k) | res.typ(op) = a_priori_typ}
end; '

proc bottom_up_elim (k: node);
begin
for i:=1to #descs(k) do
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bottom_up_elim (k.i};
ops(k) = ops(k) — {op € ops(k) | par-typ(op,i) & pot.res_types(k.i)}
(* entferne die Operatoren, deren i-ter Parametertyp zu keinem '
g der moglichen Resultattypen des i-ten Operanden pat *)
od; . : o
end;
proc top_down_elim (k: node);
begin
for 1:=1to #descs(k) do
ops(k.i) 1= ops(k.z').— {op € ops(k.i) | res_typ(op) € act_par_types(k,:)};
(* entferne die Operatoren, deren Resultattyp nicht zu

irgendeinem Typ des zugehdrigen Parameters pafit *)
top_down_elim(k.z)

.'>0d-;
end;
begin
ndt.ops;
- bottom_up_elim{root);
* top_down_elim(root);

d priife, ob jetzt alle ops-Mengen einelementig sind; sonst Fehlermeldung -
en o ' ‘

X

~ Es sieht so aus, als ob die bottom up-Elimination und die top down Eli-

. mination das Gleiche titen. Das ist auch fest richtig. Abbildung 9.5 zeigh eine
: Kombmatnon von opy- und opy- markierten Knoten. Mit jedem der Knoten ist
~ eine Menge von mdglichen Definitionen des Operators assoziiert. Die bottom up-

Elimination l6scht eventuell Kandidaten aus der Definitionsmenge von opy, die
op, down-Elimination aus der von op;. ,

{..X..}

bottom up-Elimination .

J, top down-Elimination

{..X..}
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9.1.4 Polymorphismus

Uberladung von Operatoren, wie im letzten Abschnitt informell eingefiihrt, er-
laubt die Sichtbarkeit verschiedener Definitionen bei einer Anwendung. Eine der
Definitionen muf aufgrund der Operanden- und Ergebnistypkombination aus-
gewdhlt werden. Man bezeichnet die Uberladung von Operatoren auch als ad--
hoc-Polymorphismus. Im Gegensatz dazu erlaubt es der parametrische Po-
lymorphismus, der in funktionalen Programmiersprachen und auch in Form der
generischen Pakete in Ada vorkommt, eine Definition einer Funktion zu geben,
die fiir eine Menge von Kombinationen von Operanden- und Ergebnistypen im
wesentlichen dasselbe tut. Man zahlt fiir diese Flexibilitdt nicht mit schlechterer
Fehlerentdeckung; denn Teil jedes Ubersetzers fiir eine Programmiersprache mit
polymorphen Typen ist ein Typinferenzalgorithmus, der fiir jede Anwendung ei-
ner polymorph getypten Funktion den richtigen Typ ausrechnet und feststellt,
ob all diese so berechneten Typen ein gemeinsames Typschema haben, welches
dann der Typ der Funktion ist.

Der Typinferenzmodul ordnet jeder in einem typkorrekten Programm defi-
nierten Funktion ihren allgemeinsten Typ zu, d.h. die am wenigsten festgelegten
Operanden- und Ergebnistypen, unter denen bei keiner dynamischen Ausfiibrung
des Programms ein Typfehler bei einer Anwendung der Funktion auftreten kann.
Dabei kénnen statisch verschiedenen Anwendungen der Funktion durchaus ver-
schiedene Instanzen dieses allgemeinsten Typs zugeordnet werden. _

Wir benutzen als Beispiel die Sprache LaMa aus Kapitel 3, Abschaitt 3.2, Wir
wiederholen die Darstellung der {abstrakten) Syntax von LaMa-Programmen in
Tabelle 9.3. Es wurde ein let-Konstrukt hinzugenommen. -

Typterme (kiirzer Typen) werden aufgebaut aus Typvariablen, o, 8,7,.. .,
die fiir beliebige Typen® stehen, und aus Operatoren. Die eingebauten Typen

int-und bool werder diirch die nullstelligen Operatoren int und bool dargestellt.’

list ist ein einstelliger Operator. — , der Konstruktor fiir Funktionstypen, und
%, der Konstruktor fiir Paartypen, sind zweistellige Operatoren. Die allgemein-

ste Form von Listen-, Paar- und Funktionstypen ist list a, a x § bzw. o — 8.

Durch Einsetzen von Typen fiir die Typvariablen, genannt Instantiierung, ge-
winnt man speziellere Typen, etwa list int bzw. int ‘— bool, list ¢ — int und
(y = 6) — 8. Typen, die Typvariablen enthalten, heifien polymorph, solche
ohne Typvariablen monomorph. Die polymorphe Identititsfunktion Az.z hat
den Typ o =+ . Von ihr gibt es die monomorphen Instantiierungen int — int,
bool — bool, list int — list int usw.

Die Zuordnung von eingebauten LaMa-Operatoren zu Typen ist die folgende:

true, false :bool .pair: a—+ 3 - {axp)
0,1,...: int fst: (axf) =«
succ, pred, neg : int — int snd: (ax f) — p

IBeachten Sie, daf® wir den Begriff Typ jetzt uberladen haben: Typen sind sowohl die

eingebauten und die benutzerdefinierbaren Typen der Programmiersprache, also semantische
Konzepte, als auch deren Darstellung durch Typterme.

CcOns :

tail :
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plus, sub, mul, div :int — int — int
a — list ¢ — list o

head :list ¢ — o

st o — list o

pull ¢ list o — bool

Tabelle 9.3: Die Syntax von LaMa.

. Element- | Bereich
name

B

Ppin Oppin

AI?Pun _ Opyn
‘v v

E

Menge von Basiswerten,

z.B. boolesche Werte, integer, character,. ..

Die leere Liste, []’
Menge von binfiren Operatoren, _
z.B. +,—,=, #, and, or, cons, pair,...
Menge von undren Operatoren,
z.B. —, not, head, tail, fst, snd,...
Menge von Variablen '

I

mife

i |(
: I‘(Av.e)
1

Menge von Ausdriicken

C=b v [(opun e) | (& Ppin €2)
(.| (if e1 then e; else e;)

e1eg) Funktionsanwendung
funktionale Abstraktion

letrec U == ey) simultan rekursive Definitionen
Vg == ey,
Vp == €n

in ep)

|.(let v == ey; nicht rekursive Definition
U2 == €g;
SV == e,
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Diese Zu.ordnung beschreibt eine initiale Typumgebung, mit der die Typ-
rer'lz beginnt. Den zusammengesetzten LaMa-Konstrukten werden Typkom-

onsregeln zugeordnet, welche Bedingungen auf den Typen der Konstitu-

sheschreiben. Die Anwendung der Regeln fithrt neue Typvariablen ein.
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Der bedingte Ausdruck if e then e; else e; fi hat den Typ « und liefert
die Typbedingungen e : bool und e; : @ und ¢; : & mit einer neu eingefiihrien
Typvariable a. Die fiir e, €;, e; ausgerechneten Typen ¢, t; und tp miissen also
diese Bedingungen erfiilllen. Die Anpassung zwischen diesen errechneten Typen
und den obigen Typen geschieht durch Unifikation. Dabei kénnen sowohl o als
auch Typvariable in den ¢, {; und #; gebunden werden. Natiirlich miissen alle
Vorkommen von « an den gleichen Typ gebunden werden.

Die Funktionsanwendung e; ¢; verlangt, dafl e; einen Typ @ — 8 und e,
den Typ o hat, und ergibt fiir die Anwendung den Typ 8, wieder mit neuen
Typnamen o und f. '

Die Abstraktion Av.e hat den Typ o« — 3, wobel « eine neue Typvariable
fiitr den Typ von v und # der Typ ist, der sich fiir e ergibt, wenn alle freien
Vorkommen von v in e den Typ o zugeordnet bekommen. Es sieht so aus, als ob
die Festlegung, daf alle freien Vorkommen von v in e denselben Typ zugeordnet
bekommen, eine unndtige Einschrankung der Flexibilitat des Typsystems wére;
denn schliefllich sollte es doch méglich sein, verschiedenen Vorkommen eines po-

lymorph getypten Bezeichners verschiedene Typen zuzuordnen. Betrachten wir’

folgendes Beispiel: g = Af.pair (f 5) (f true). Der Teilausdruck f 5 belegt f mit
dem Typ int - «, der Ausdruck f true mit bool — J; Die Typen int — «
und bool — f sind nicht miteinander unifizierbar. Deshalb kann dem obigen
Ausdruck kein Typ zugeordnet werden. Natiirlich gibt es Typzuordnungen, die in
manchen Fillen korrekt funktionieren, etwa die Zuordnung g : (& — int) — int
fir die Anwendung g (Az.0). Die Anwendung ¢ (Az.0) wiirde nicht zu einem
Typfehler zur Laufzeit fithren. Das Ergebnis wire pair (Az.0 5) (Az.0 true)
= pair 0 0. Dies besagt aber nur, daf} eine Anwendung auf diese Funktion,
Az.0, dynamisch typkorrekt wire; verlangt ist aber, daf keine Anwendung von g
zu Typfehlern fithrt. Schon die Anwendung auf die Identitétsfunktion, g (Az.x),
wiirde zu einem Typfehler fiihren, da zur Launfzeit eine monomorphe Version der
Identititsfunktion, also etwa der Typen int — int oder bool — bool tber-
geben wiirde. Jede monomorphe Version wird aber zu einem Typiehler fiihren.
Es kommt also bei der Typinferenz nicht darauf an, ob einem Term in speziellen
giinstigen Kontexten ein Typ zugeordnet werden kann, sondern die Typzuord-
nung muB unter allen Umstinden eine korrekte Typung ergeben.

Deshalb verlangen wir, dafl alle von einer A-Abstraktion gebundenen Vorkom-
men eines Bezeichners den gleichen Typ zugeordnet bekommen. T}e Typvariablen
in dem Typ eines durch eine A-Abstraktion gebundenen Bezeichners werden in
dem Giiltigkeitsbereich dieser Bindung als nicht generisch bezeichnet.

In let-Ausdriicken let v == e; in e, kann man wieder liberaler sein und ver-
schiedenen Vorkommen von v in ey verschiedene Typen zugestehen, da man mehr
Informationen als im Fall der A-Abstraktion hat. Die Bindung von v, ndmlich an
€1, ist ja bereits sichtbar. Deshalb 148t sich in

let f == Az.z in pair (f 5) (f true)

f der Typ & — a zucrdnen, Die Typvariablen in den Typen von let-gebundenen :

Bezeichnern, die nicht in den Typen von in der Umgebung des let A-gebundenen

(
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Bezeichnern auftreten, nennen wir generisch. Verschiedene Vorkommen des let-
gebundenen Bezeichners bekommen verschiedene ,, Versionen® des Typs des Be-
zeichners zugeordnet, zwei Versionen unterscheiden sich nur in der konsistenten
Umbenennung aller generischen Bezeichner in dem Typ. Die generischen Bezeich-
ner liegen fest und miissen deshalb in allen Versionen gleich sein.

Der Typ eines let-Ausdrucks

let vy ==¢3;...;0, ==¢, ine

wird also folgendermafen bérechnet: Erst werden alle Gleichungen typgepriift,
wobei als Ergebnis n Paare v; : ¢; anfallen, (t; Typ von e;). Fiir alle Vorkommen
von v; in e setzt man dann verschiedene Versionen von t; (1 < ¢ £ n) ein und

berechnet anschliefiend den Typ von e.
In einem letrec- Ausdruck

letrec o == ¢;;...;v0, ==¢, ine

bekommen die Vorkommen der v; in den e; nicht genensche Typvariablen und
die in e generische zugeordnet,.

Die Typiiberpriifung kreiert erst eine Typumgebung {v; : ay,...,v, : in }
mit nichtgenerischen Typvariablen as,...,an. Dann berechnet sie in dieser Ty-
pumgebung die Typen t; der e;. Darauf werden diese Typen #; mit den o bzw !
" jhren Instanzen unifiziert. : '1

Beispiel 9.1.4 (Typberechnung fiir einen LaMa-Ausdruck) I

letrec append == A I,.
) if null 4
then I,
else
let # ==head [; - |
= tail [1
in cons z ( append y I;)

pzuordnungen (a : ¢) ergeben sich fiir Teilterme des Programms und Typg1e1-
ungen (o = ¢) fiir eingefiihrte Typvariablen a. :

~-null : list & — bool die Typzuordnungen der eingebauten

.cons:f —list §— list #  in der Definition von append ;
o he.ad: list v — auftretenden Operatoren
stall :list 6 — list § : ' |

neue Typvariablen fiir die
letrec- bzw. A-gebundenen Namen.
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(8)  (head {;)« Unifikation zwischen list 7 als Argumenttyp

¢ = list v von head und ¢ als Typ von .

(9)  (tail Iy): list v Unifikation zwischen list § und dern neuen
b=+~ Typ, list ~, von I,

(20) =:7v linke Seiten erben den errechneten Typ

{11)  y:listy

der rechten Seiten.

(12)  append: 9 — ¢
e=19 —+¢
¥ = list 4 Unifikation mit Typ von y.
(append y) : ¢ Typ der Anwendung

Funktionstyp, da links in elner Anwendung.

(14)  (append y) : k — p Funktionstyp, da angewendet auf ly.
L=K 2l
K=1 Unifikation mit Typ von I.

(15)  (append y ) : p

cons: v — list v — list v Unifikation von 8 mit +.
B=x
(17)  (cons z): list v ~ list v _
p = list v Unifikation mit Typ von (append y I3)
t=1n— list y ' nach (14)

e=list ¥y — 5 — list '
(18) cons z (append y I2) : list v

7 = list v then- und else-Teil

g=list v — list ¥ — list ¥ miissen gleichen Typ haben.
Der polymorphe Typ von append ergibt sich also zu:

list v — list v — list v

9.2 Attributgrammatiken

Das in den meisten Systemen zur Generierung von Ubersetzern verwendete Be-
schreibungssmittel fiir die statische semantische Analyse sind die Attributgram-

matiken (attribute grammars). Sie assoziieren Attribute als Triger statischer
semantischer Information mit den Symbolen einer kontextfreien Grammadtik, der

sogenannten zugrundeliegenden Grammatik. Zusitzlich geben sie an, wie

die funktionalen Abhiingigkeiten zwischen den Werten von Attributvor--
kommen in den Produktionen der Grammatik aussehen. Solch eine funktionale ’

Abhéngigkeit kann als eine Berechnungsvorschrift aufgefafit werden, die festlegt,

" .zwei disjunkten Mengen Inh und Syn von ererbten (inherited) bzw, abge-
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wie sich der Wert eines Attributvorkommens aus den Werten anderer Attribut-
vorkommen der gleichen Produktion errechnet. |
Geeignete Bedingungen fiir die funktionalen Abhéngigkeiten stellen sicher,
daf alle Attributexemplare in jedem Syntaxbaum zu einem syntaktisch und
statisch semantisch korrekten Programm ausgewertet werden koénnen, d.h.
einen Wert aus ihrem Attributwertebereich zugeordnet bekommen kénnen.

Definition 9.2.1 (Attributgrammatik)
Sei G = (Viv, Vr, P, §) eine kontextfreie Grammatik. Wie schon friiher schreiben !
wir die p—te Produktion in Pals p: Xg — X;... Xngy Xi € VWUV, 1 <i <y, !
Xo € Viv. Eine Attributgrammatik AG iiher @ besteht aus * :

. leiteten {synthesized) Attributen,

e einer Zuordnung von zwei Mengen Inh(X) C Inh und Syn(X) € Syn zu
jedem Symbol aus Vi UVy; wir bezeichnen mit A¢tr(X) = Inh(X)U Syn(X)
die Menge aller Attribute von X; ist a € A#tr(X;), so hat a ein Vorkommen
in Produktion p beim Vorkommen von X;, geschrieben a;. V(p) sei die Menge
aller Attributvorkommen in Produktion p.

o der Festlegung cines Wertebereichs D, fiir jedes Attribut a;

o der Angabe einer semantischen Regel

@ = fpai (8o i) (0S5 Sn) (1<I<E)
fiir jedes Attribut ¢ € /nh(X;) fiir 1 < ¢ < n, und jedes a € Syn(Xo) in jeder
Produktion p, wobei ¥, € Attr(X;) (0 € ji € n,) (1 1< k). fo0, ist also
eine Funkiion von Dy x ... x Dy in D,.

O

finition 9.2.2 (def., angew. Vorkommen, Normalform)

G sei eine Attributgrammatik, p sei eine Produktion. Die Attributvorkommen
i mit ¢ € Inh(X;) und 1 <4 < n, und mit @ € Syn(Xp) heifen definierende
orkommen. Alle anderen heifien angewandte Vorkommen. AG ist in Nor-

alform, wenn alle Argumente semantischer Regeln angewandte Vorkommen
td, -

Wir haben auch bei den Terminalsymbolen der Grammatik abgeleitete Attri-
ugelassen, Andererseits sind die Vorkommen dieser Attribute angewandt.
gibt es fiir sie keine semantischen Regeln. Wie erhalten sie also ihre Werte?
mner formalen Definition der Attributgrammatiken benutzt man dazu soge-
nte externe Regeln, die die Werte von abgeleiteten Attributexemplaren
g alerminalsymbolen ,,aus dem Nichts* berechnen. In der Praxis, d.h. in einem
tn vsetzer, lauft die semantische Analyse nach der lexikalischen und der syn-
i if§f3hen Analyse ab. Typische abgeleitete Attribute bei Terminalen sind der
iothivon Konstanten, die Externdarsteliung oder eine eindeutige Identifizierung




