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Semantische Analyse

4.1 Aufgabe der semantischen Analyse

Einige Eigenschaften von Programmen sind nicht durch ktineée Grammatiken beschreibbar. Die-
se Eigenschaften werden durikbntextbedingungebeschrieben. Die wichtigsten Beispiele fir Kon-
textbedingungen sind Anforderungen an Bieklariertheitvon Bezeichnern und dig€ypkonsistenz
Grundlegend fir diese Anforderungen sind die Regeln degr@romiersprache fir dieeklariertheit
die Gultigkeitund dieSichtbarkeitvon Bezeichnern (engl. Identifier).

Die Regeln fur didDeklariertheitbestimmen, inwiefern zu einem Bezeichner eine explizitkl®e
ration gegeben werden muss, wo diese zu platzieren ist udelbilMehrfachdeklarationen verboten
sind. DieGliltigkeitsregeldegen fur deklarierte Bezeichner fest, in welchem Teil degyRamms ih-
re Deklaration einen Effekt haben kann. @Behtbarkeitsregelmiederum bestimmen, wo in seinem
Gultigkeitsbereich ein Bezeichnsichtbarbzw. verdeckist.

Ziel einiger Einschrankungen ist es, haufige Programmiéef@auszuschliel3en. Dazu gehdren Re-
geln zurlnitialisierung von Variablen oder Attributen oder zdiypkonsistenznitialisierungsregeln
versuchen, Programmzugriffe awfinitialisierte Variablen zu verhindern, deren Ergebnis undefiniert
ware. DieTypkonsisteneines Programms garantiert, dass zur Ausfihrungszeie Keperation auf
Operanden angewendet wird, auf die sie von ihren Argumeattyrer nicht passt.

Einige Begriffe

Wir benutzen die folgenden Begriffe, um einige Aufgabengsmantischen Analyse zu beschreiben.

Ein Bezeichne(ldentifier) ist ein Symbol (im Sinne der lexikalischen Ays#), welches in einem
Programm zur Benennung eines Programmelements benutzémkann. Programmelemente impe-
rativer Sprachen, die benannt werden, sind etwa Modulektianren bzw. Prozeduren, Sprungziele,
Konstanten, Variablen, Parameter und ihre Typen. In objelkintierten Sprachen wiensa kommen
Klassen und Interfaces mit ihren Attributen und Methodemis@egebenenfalls inren Parametern hin-
zu. In funktionalen Sprachen wieddmL kénnen auch Module Parameter haben. Variablen und Funk-
tionen haben zwar eine etwas andere Semantik wie in impera8prachen, kénnen aber ebenfalls
mit einem Bezeichner versehen werden. Eine wichtige KlaseeDatenstrukturen wird mit Hilfe von
Konstruktorenaufgebaut, deren Bezeichner zusammen mit dem entspream&adentyp eingefihrt
werden. Das Konzept solcher Konstruktoren kann als Vezaikgjnerung von Aufzahldatentypen in
imperativen Sprachen aufgefasst werden, die eine festeeMoin Konstanten bereit stellen, deren Be-
zeichner jedoch ebenfalls zusammen mit der Typdeklaraifiogefiihrt werden. In logischen Sprachen
wie PROLOG gibt es Bezeichner fur Pradikate, Konstanten, Datenkokigiren und Variablen.

Manche Bezeichner werden in einer explizi@aklarationeingefiihrt. Das Vorkommen des Be-
zeichners in der Deklaration ist ddsfinierende Vorkommates Bezeichners, alle anderen Vorkom-
men sindangewandte Vorkommelm imperativen Programmiersprachen wie C und objektriéeten
wie JAvA mussen sdmtliche Bezeichner explizit eingefihrt werdexs Gleiche gilt im Wesentlichen
auch fur funktionale Programmiersprachen wieAmL. In PROLOG dagegen werden weder die ver-
wendeten Konstruktoren und Atome noch die lokalen Variabielauseln explizit eingefuhrt. Um sie



118 4 Semantische Analyse

unterscheiden zu kdnnen, entstammen deren BezeichnentarsahiedlicheiNamensraumergo be-
ginnen Variablen etwa mit einem GroR3buchstaben oder einetertrich, wahrend Konstruktoren und
Atome mit einem kleinen Buchstaben beginnen. Der T¢(¥, a) etwa entsteht durch Anwendung
des zweistelligen Konstruktors/2 auf die VariableX und das Atonu. Anstatt durch explizite De-
klaration wird hier eine Bezeichnung implizit durch ihr $gktisch erstes Vorkommen in einer Klausel
eingeflhrt.

In jeder Programmiersprache gibt es Strukturierungsrobikditen fir Programme, die bei der Be-
nutzbarkeit von Bezeichnern bertcksichtigt werden midseimperativen Sprachen dienen etwa Pa-
kete, Module, Funktions- oder Prozedurdeklarationen zurk8irierung sowie Blécke, die mehrere
Anweisungen (und gegebenenfalls Deklarationen) zusanfassen. In objekt-orientierten Sprachen
wie JavA kommen als weitere Strukturierungsmaoglichkeiten Klaased Interfaces hinzu, die selbst
wiederum in Hierarchien organisiert sind. Funktionaleggpen wie @AML bieten ebenfalls Module
an, um eine Menge von Deklarationen zusammenzufassenai@gkhen von Variablen und Funk-
tionen erlauben es, die Verwendbarkeit auf einen Teilaidddes Programms einzuschranken. Die
Strukturierungsmaoglichkeiten inR®LOG beschranken sich zuerst einmal nur auf Klauseln. Moderne
Versionen bieten jedoch ebenfalls eine Strukurierung voigimmen durch Module an.

Vorkommen solcher Strukturierungsmoglichkeiten in Pemgmen nennen wir ganz allgemein
Blocke Bei diesem Sprachgebrauch ist also eine Methodendekiaiiateinem Ava -Programm ein
Block, ebenso wie ein Modul in @amL oder eine Klausel in ROLOG.

Der Typeines Programmelements schrankt ein, was wahrend der Awusig des Programms mit
dem Element gemacht werden kann. Ist das Programmelenmektaglul, gibt er an, welche Opera-
tionen, Datenstrukturen oder sonstige Programmelemaptetiert werden. Ist es eine Funktion oder
Methode, gibt er an, welche Typen die Argumente haben diinfienvelchen Typ das Ergebnis hat. Ist
das Programmelement eine Programmvariable in einer irtipenaoder objekt-orientierten Program-
miersprache, schrankt der Typ ein, welche Werte in der Wiaabgespeichert werden durfen. In rein
funktionalen Sprachen kénnen Werte nicht explizit einetafden zugewiesen d.h. in dem Speicherbe-
reich abgelegt werden, die dieser Variablen zugeordnekise Variable ist hier nicht der Bezeichner
eines Speicherbereichs, sondern fur einen Wert selbstT{eeiner Variablen muss deshalb eben-
falls zu den Typen der Werte passen, die die Variable mogiighise haben kann. . Représentiert das
Programmelement schlief3lich einen Wert, lasst sich ausiggnableiten, wieviel Platz vom Laufzeit-
system fiir diesen Wert bereit gestellt werden muss, um seieme Reprasentation abzuspeichern.
Ein Wert vom Typint in der Programmiersprachexd bendétigt z.B. gegenwartig 32 Bits oder vier
Byte fUr seine Internreprasentation, ein Wert vom @ippible dagegen 64 Bits oder acht Byte. Weiter-
hin schréankt der Typ ein, welche Operationen auf den Wereargdet werden dirfen. Eint-Wert
kann z.B. durch arithmetische Operationen mit anderenafferom Typint verknUpft werden, um
neue Werte vom Tyjnt zu berechnen. Das ist mit Werten vom T§fping zum Beispiel erst einmal
nicht maoglich.

Konkrete und abstrakte Syntax

Eingabe fur die semantische Analyse ist eine hierarchiécifigliederung des Programmes, die von der
Syntaxanalyse bereit gestellt wird. Die Aufgliederungésentiert die statische Schachtelung der Pro-
grammkonstrukte. Wird der Syntaxbaum des Programms gewrrakodtextfreien Grammatik fir die
Programmiersprache verwendet, sprechen wir vorkdekreten Syntages Programms. Die kontext-
freie Grammatik zu einer Programmiersprache enthdlt jeddtInformationen, die fir die weitere
Verarbeitung von Programmen nicht wichtig sind. Dazu geh@&inige Terminalsymbole, die zwar fiir
die syntaktische Analyse und fur das Lesen von Programmehtigisind, aber keinen weiteren seman-
tischen Wert beinhalten wie z.B. die Schlusselwoéifteelse oderwhile. Prézedenzen von Operatoren
fuhrenin vielen Grammatiken zu Schachtelungen von Nictiitgalen, typischerweise einem Nichtter-
minal pro Préazedenztiefe. Diese Nichtterminale und dieehéggen Produktionen sind oft nicht mehr
von Bedeutung, wenn die syntaktische Struktur erkanntist.

Deshalb benutzen Ubersetzer zur expliziten Darstellumgyietaktischen Struktur von Program-
men oft vereinfachte Syntaxb&dume. Wir sprechen hier dbsluad abstrakter SyntaxSie identifiziert
nur noch die im Programm auftretenden Konstrukte und ihra&utelungsbeziehung.
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Beispiel 4.1.1Den konkreten Syntaxbaum flr das Programmstiick

if (x4+1>vy)
z — 1

else z « 2;

zeigt Abbildung 4.1. Dabei gingen wir davon aus, dass dieekhtgge kontextfreie Grammatik zwi-
schen den Prézedenzstufen fir Zuweisungen, Vergleichdifidas- bzw. Multiplikationsoperatoren
unterscheidet. Auffallig sind die langen Abfolgen von Ketproduktionen, die fiir die Uberbriickung
der Prazedenzunterschiede eingefuihrt wurden. Eine &bmteaDarstellung erhalten wir, indem wir
zuerst die Anwendungen der Kettenproduktionen aus denaslyatm entfernen und in einem zweiten

Schritt gegebenenfalls zusatzlich tberflissige Termynali®le entfernen. Das Ergebnis dieser beiden
Vereinfachungen zeigt Abbildung 4.2.

H: die Bilder muessen noch korrigiert werden!!l3
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Abb. 4.1. Reprasentation der konkreten Syntax
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Abb. 4.2. Reprasentation der abstrakten Syntax

Der erste Schritt der Transformation in eine abstrakte &yrden wir in Beispiel 4.1.1 manuell durch-
gefluhrt haben, braucht nicht fir jeden Syntaxbaum ernechdefihrt zu werden. Stattdessen kénnen
wir auch die Grammatiks systematisch so umschreiben, dass keine Kettenprodektimehr vorkom-
men. Es gilt:
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Satz 4.1.1Zu jeder kontextfreien Grammatik kann eine kontextfreie GrammatiK ohne Kettenpro-
duktionen konstruiert werden mit den folgenden Eigensehaf

1. L(G) = L(G");
2. IstG eine (starke) L(k)-Grammatik, dann auct¥’;
3. IstG eine LR(k)-Grammatik, dann auch”’.

Beweis. Nehmen wir an, die kontextfreie Grammadiksei gegeben durad = (Viv, Vi, P, S). Die

kontextfreie Grammatiky’ erhalten wir dann als das Tupé! = (V, Vr, P’,.S) mit den gleichen
MengenVy undVr an Nichtterminal- und Terminalsymbolen und dem gleichemtSymbolS, wobei

die neue Mengé”’ der Produktionsregeln va@’ aus allen ProduktioneA — ( besteht mit

AO:G>A1:G> :G>A":G>ﬁ wobei A= Ay, 8¢ Vy

fur einn > 0. Die Anzahl#P’ der Produktionen irP’ ist damit moglicherweise deutlich géRer als
die Anzahl#P der Produktionen der urspriinglichen Grammatik, aber zdeshbeschrankt durch
#N - #P.

SeiR C Vy x Vy mit (A,B) € Rfallsa — B € P. Dann reicht es, dereflexiven und tran-
sitiven Abschlus®* dieser Relation berechnen, um die Menge aller Pédre3) zu ermitteln, bei
denenB durch eine beliebige Folge von Anwendungen von Kettengttolmen ausA ableitbar ist.
Zur Berechnung des reflexiven und transitiven Abschlusses éindren Relation lasst sich z.B. der
Floyd-Warshall-Algorithmus einsetzef][

Den Beweis der Eigenschaftéh), (2) und(3) uberlassen wir der Leserin. O

Beispiel 4.1.2Betrachten Sie unsere Beispiel-Grammatikmit den Produktionen:

E—-E+T|T
T —>Tx«F|F
F—(E)|Id

Die Relationen? und R* sind gegeben durch:

R| £ 7] ] | B| 1] |
01 1

E 0 Eil1 1
T110|0]1 T{0|1]1
Fl10]0]0 Flojo|1

Durch Beseitigung der Kettenproduktionen erhalten wiegdtammatik mit den Produktionen:

E—-E+T|T«F|(E)|Id
T —->TxF|(E)|Id
F—(E)|Id

a

Kettenproduktionen sind damit, zumindest was die Ausdskict angeht, tberflissig. Die Duplizie-
rung rechter Seiten jedoch, die zur Beseitigung der Kettmhygktionen erforderlich ist, wird bei der
Spezifikatiorvon Grammatiken gerne vermieden. Bei 8enutzungler Syntaxbaume der Grammatik
mochten wir dagegen gerne auf die Kettenproduktionen wieslzichten. Ein Kompromiss kann darin
bestehen, die Beseitigung der Kettenproduktionen deneRgserator zu tberlassen.

Im Folgenden werden wir uns je nachdem, was vorteilhafteais die konkrete oder die abstrakte
Syntax beziehen.
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4.1.1 Glltigkeits- und Sichtbarkeitsregeln

Programmiersprachen lassen es im Allgemeinen zu, dasslloleBezeichner fir unterschiedliche Pro-
grammelemente verwendet wird und damit gegebenenfallsereiDeklarationen besitzt. Deshalb
muss geregelt werden, auf welches definierende Vorkomnodnedn angewandtes Vorkommen be-
ziehen soll. Dies regeln di&ultigkeitsbereichsregeland die Sichtbarkeitsregelmler Programmier-
sprache.

Der Glltigkeitsbereic{scope, range of validity) eines definierenden VorkommemsseBezeich-
nersz ist der Teil des Programms (oder mehrerer Programme), ingilemein angewandtes Vorkom-
men vonz auf dieses definierende Vorkommen beziehen kann.

Die Sichtbarkeitines definierenden Vorkommens eines Bezeichners kanmiens& ttligkeitsbe-
reich durch Verdeckung eingeschrankt werden. Anderergéit es Mdglichkeiten, Sichtbarkeit eines
Bezeichners durch explizite MaBhahmen auch aul3erhalbss@iiiltigkeitsbereichs herzustellen. Dazu
gehoren diQualifikationvon Komponenten von strukturierten Typen und keportvon Bezeichnern
z.B. durchuse-Klauseln.

Die Aufgabe, jedem angewandten Vorkommen eines Bezeishtteer geman der Giiltigkeits- und
der Sichtbarkeitsregeln zugehérige definierende Vorkomoaker die zugehdrigen definierenden Vor-
kommen zuzuordnen, nennt man tentifizierung von Bezeichne(identification of identifiers). Die
Gultigkeits- und die Sichtbarkeitsregeln einer Prograsrsprache héangen stark davon ab, welche Art
von Schachtelung von Scope-Konstrukten die Sprache érlaub

CosoL erlaubt keine Schachtelung von Blocken; alle Bezeichnaat éiberall giltig und sicht-
bar. FORTRAN77 erlaubt nur die Schachtelungstiefe 1, also nicht weigschachtelte Blocke, d.h.
Prozedur-/ Funktionsdeklarationen in einem Hauptprognam®ezeichner, die in einem Block defi-
niert sind, sind nur innerhalb dieses Blocks sichtbar. BirHauptprogramm deklarierter Bezeichner
ist ab der Deklaration Uberall sichtbar, au3er in Prozeekledationen, die eine neue Deklaration des
Bezeichners enthalten.

Modernere imperative oder objekt-orientierte SprachenmisCcAL, ADA, C, C++, G oder AvA
und funktionale Programmiersprachen erlauben, Blockesehrénkt tief zu schachteln. Der Giiltig-
keits- und der Sichtbarkeitsbereich definierender Vorkemron Bezeichnern wird dann durch zusétz-
liche Festlegungen geregelt. Bei eintanKonstrukt

let x = e; in ey

in OcaML ist der Bezeichner nur in demRumpfeg deslet-Konstrukts giltig. Angewandte Vorkom-
men vonz in dem Ausdruclke; beziehen sich also auf definierende Vorkommenayamumfassenden
Blocken. Der Gultigkeitsbereich der Bezeichner. . ., z,, eineslet-recKonstrukts

let reczy =¢;and ... and x,, = ¢, in ¢

besteht dagegen aus den Ausdriickgm, . . ., e,,. Diese Regelung macht die 1-Pass-Ubersetzbarkeit
einer Programmiersprache schwierig: der Ubersetzer tagrritr Ubersetzung einer Deklaration ge-
gebenenfalls Informationen tber einen Bezeichner, dd3sk&laration noch nicht bearbeitet wurde. In
PascaL, ADA und C gibt es deshafiorward-Deklarationen, um dieses Problem zu vermeiden.

ProLOG hat mehrere Klassen von Bezeichnern, die durch ihre systhle Position charakterisiert
sind. Da es keine Verdeckung gibt, stimmen Gliltigkeit unch®iarkeit Uberein. Die Bezeichner aus
den verschiedenen Klassen haben die folgenden Giiltipkeéikhe:

o Préadikate, Atome und Konstruktoren haben globale Gultig&e sind im ganzen Prolog-Programm
und in zugehorigen Anfragen gultig.
e Bezeichner von Klauselvariablen haben Gultigkeit nur inklausel, in der sie vorkommen.

Explizite Deklarationen gibt es nur fur Pradikate: diesedea durch die Liste ihrer Alternativen spezi-
fiziert.
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Beispiel: JAvA

Als etwas komplexeres Beispiel betrachten wir die Progrérsprache AvA. In Java gibt es Bezei-
chner fur Pakete, fur Typen bzw. Klassen oder Interfacedfiiibute, Konstruktoren und Methoden,
fur lokale Variablen und lokale Sprungziele in Methoden fiimdParameter von generischen Klassen
und Methoden.

Bezeichner von Paketen, ¢ffentlichen Klassen oder IntegfaAttributen, Konstruktoren und Me-
thoden sind grundsatzlich im gesamten Programm guiltigh fegte Qualifizierung der Gultigkeit, sind
Klassen, Interfaces, Attribute, Konstruktoren und Metitodur innerhalb des aktuellen Pakets gultig.
Formale Parameter einer generischen Klasse sind grutidséar innerhalb dieser Klasse gliltig. For-
male Parameter oder lokale Variablen oder Sprungziele Mieéhode sind nur innerhalb der Methode
gultig.

Ein Bezeichner, der an einer Stelle im Programm guiltig istssndort jedoch noch lange nicsitht-
bar sein, d.h. verwendet werden durfen. Betrachten wir dazust@énmal den einfachen Fall eines
Bezeichners;, der innerhalb eines Blocksdeklariert wurde. Dann ist er ab seiner Deklaration in dem
gesamten Block giiltig und sichtbar. Ein anderer Bezeichiietlem gleichen Namen darf innerhalb
des Blocks nicht deklariert werden. Der Block:

{

int z « 1;

{

doublex «— 2.0;

}

wird deshalb vom ava -Ubersetzer zuriick gewiesen. Die beiden aufeinanderridigie Blocke:

{

int z « 1;

doublez « 2.0;

}

sind vielleicht nicht besonders sinnvoll, werden aber vopetsetzer akzeptiert. Im Hinblick auf mehr-
fache Deklaration des gleichen Bezeichners ist die Progriansprachea/a offenbar restriktiver als
funktionale Programmiersprachen wie SMLASKELL oder GCAML.

Attribute und Methoden einer Klasse verhalten sich etwas anders als lokale Variablen. Ein At-
tribut oder eine Methode ist zuerst einmal innerhalb der gesamten Klasssichtbar, kann aber
durch die Deklaration eines anderen Bezeichners gleicla@mexs/erdeckiverden. Ist der verdecken-
de Bezeichner eine lokale Variable, ist der verdeckte Bérar nur bis zu der letzten Anweisung vor
der verdeckenden Deklaration sichtbar. Innerhalb deiafesh Blocks, in dem der verdeckende Be-
zeichner giltig ist, ist der verdeckte Bezeichner nichittiar.

Beispiel 4.1.3Betrachten Sie die Klasse:
classBlock{
inta« 1;
int foo(int ) {
inta «— x—1;
return a;

}

In derreturn-Anweisung der Method®o() ist die lokale Variable: sichtbar, das Attribut dagegen
verdeckt. Deshalb liefert die Methodev () nicht den Wert des Attributs zurtick, sondern den Wert
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der lokalen Variablem. In der Anweisung selbst, die die lokale Variableleklariert und initialisiert,
ist das Attributa selbst nicht mehr sichtbar.0

Ist der verdeckende Bezeichner keine lokale Variable, sondin Attribut oder eine Methode einer
inneren Klasse, dann ist der verdeckte Bezeichrienerhalb der gesamten inneren Klasse nicht sicht-
bar.

Beispiel 4.1.4Betrachten Sie die Klasse:

classOuter {
inta <« 1;
classinner{
int a « Outer.this.a;

}

In der inneren Klassknerder aul3eren Klasg@uterist das Attributaz der ul3eren Klasse nicht direkt
sichtbar, d.h. verwendbar. Ein Vorkommen vetkann jedoch durch die explizite Qualifizierung mit
dem Namen der au3eren Klasse und dem Schlissehimdichtbar gemacht werden

Sehen wir uns die Regeln zur Sichtbarkeit von Bezeichnardfiiibute, Methoden und Klassen im
Hinblick auf die Paketstruktur und Vererbungshierarchieeg Programms etwas naher an. Ist der
Bezeichner: innerhalb einer Klass€' als private deklariert, ist sein Sichtbarkeitsbereich auf die ak-
tuelle Klasse (und ihre inneren Klassen) beschrankt. Neirddof er verwendet werden.

Ist z dagegen alpublic deklariert, kann er nicht nur in allen Unterklassen vervegneerden, son-
dern auch im gesamten tbrigen Programm. Ist keine Quatifizgeangegeben, kannim gesamten
aktuellen Paket verwendet werden.ash der Klasse” alsprotecteddeklariert, ist sein Sichtbarkeits-
bereich auf das aktuelle Paket und alle Unterklassen dessk(@ eingeschrankt. Die Einschréankung
protectedin JavA ist damit weniger einschrankend als die Einschréankanotectedin der Program-
miersprache C++. In C++ ist ein Bezeichner, demattecteddeklariert wurde, alleine in der aktuellen
Klasse und ihren Unterklassen sichtbar.

Ein Attribut oder eine Methode einer Oberklass€', welches oder welche prinzipiell in der Unter-
klasseA sichtbar wére, kann aber durch eine neue Deklarationveerdeckt werden. Bei Methoden
ist jedoch zu beachten, dass die Folge der Typen der Pandisteteines Vorkommens vonverwendet
wird, um zwischen mehreren moglichen Deklarationen ¥yau unterscheiden. Gegebenenfalls kann
die Instanz vonr der Oberklasse vod auch durch explizite Qualifizierung mit dem Schliisselwort
super wieder sichtbar gemacht werden.

Innerhalb einer Klassd, die verschieden vo@’, aber weder eine innere Klasse noch eine Unter-
klasse vorC' ist, mag der Bezeichnerder Klasse”' vielleicht gliltig sein. Er kann jedoch nur verwen-
det werden, wenn die Klasse bestimmt werden kann, aus gammt. Die Art, wie die Klasse des
Bezeichners: ermittelt wird, hangt davon ab, obstatic ist, d.h. nur einmal fir die gesamte Klasse
C existiert, oder nicht, d.h. fur jedes Objekt der Klags@ einer eigenen Instanz vorliegt.

Betrachten wir zuerst einmal den statischen Fall. GehérkthisseC' zu einem anderen Paket als
die KlasseA, muss zur Identifizierung von nicht nur die Klass&”', sondern zuséatzlich dieses Paket
angegeben werden. Ein Aufruf der statischen Methoelglnstancg) beispielsweise aus der Klasse
DocumentBuilderFactorges Paketg@vax.xml.parserbat die Form:

javax.xml.parsers.DocumentBuilderFactory.newlnsgénc

Solche Bandwurmqualifizierungen sind bei wiederholtermkdarmen etwas mihsam. Deshalb stellt
Java eineimport-Direktive zur Verfigung. Z.B. macht die Direktive:

import javax.xml.parsers.

am Anfang einer Datei alle 6ffentlichen Klassen des Pgletsx.xml.parsershne Qualifizierung des
Pakets in allen Klassen der gegenwéartigen Datei sichtlearADfruf newlnstancg) der KlasseDocu-
mentBuilderFactorgkann dann abgekirzt werden zu:
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DocumentBuilderFactory.newlnstar{ge
Die Direktive:

static import javax.xml.parsers.DocumentBuilderFactery.

am Anfang einer Datei macht dagegen in dieser Datei nichtlimuKlasseDocumentBuilderFactory
sondern auch alle statischen 6ffentlichen Attribute undhidden der KlassBocumentBuilderFactory
sichtbar. Ahnliche Direktiven, die gultige, aber nichtekt sichtbare Bezeichner im aktuellen Kontext
sichtbar machen, gibt es in vielen ProgrammiersprachédclavL kann man etwa in einem Modii
durch:openA alle Variablen und Typen des Modulsin B sichtbar machen, die 6ffentlich verfligbar
sind.

Anders verhalt es sich, wenn der Bezeichnaichtstatic ist. Dann gibt es eine gesonderte Instanz
von z fur jedes Objekt der Klass€'. Die Klasse, zu der ein Vorkommen des Bezeichnegehort,
ergibt sich aus destatischerKlasse des Ausdrucks, dessen Wert zur Laufzeit das Obgfkttj fir das
x selektiert wird.

Beispiel 4.1.5Betrachten Sie die Klassendeklarationen:

classA { classB extendsA {
inta« 1; int b« 2;
} int foo() {
A o+ newB();
return o.a;
}
}

Der statische Typ des Attributast A. Zur Laufzeit erhalt das Attribut als Wert jedoch ein Objekt der
UnterklasseB von A. Sichtbar sind an den Objekten, zu denen siohdglicherweise auswerten lasst,
jedoch nur die sichtbaren Attribute, Methoden und innerkasgen der Oberklasse 0O

An dem letzten Beispiel wird deutlich, dass die Menge dereBgmer, die an einer bestimmten Pro-
grammestelle sichtbar sind und damit verwendet werden d{idegebenenfalls von den Typen von
Ausdrucken abhangt.

Zusammenfassung

Nicht an jeder Stelle des Gilltigkeitsbereichs eines deéngen Vorkommens von meint ein ange-
wandtes Auftreten vom tatséchlich dieses definierende Vorkommen. Ist das dedimiker Vorkommen
globalzum aktuellen Block, d.h. nicht in dessen Deklarationsseilkann eine lokale Deklaration von
x esverdeckenEs ist dann nichdlirekt sichtbar Es gibt aber mehrere Méglichkeiten, ein nicht direkt
sichtbares definierendes Vorkommen eines Bezeichn@reerhalb seines Giltigkeitsbereichs sicht-
bar zu machen. Die Sichtbarkeitsregeln einer Programprigeche legen fest, auf welche definieren-
den Vorkommen eines Bezeichners sich ein angewandtes ivionkem beziehen kann. Digrweiterung
eines Bezeichnensm den Bezeichner eines die Deklaration enthaltenden Kgkistermdglicht den
Bezug auf ein verdecktes definierendes Vorkommen. Wie kexngblche Regeln sein kdnnen, haben
wir am Beispiel der Programmiersprach&ad gesehen.

e Einige Direktiven erlauben es, ein verdecktes definiersndekommen eines Bezeichners in ei-
nem Teil des Giiltigkeitsbereichs, eirlRegion ohne Bezeichnererweiterung sichtbar zu machen.
Bei Java hatten wir hier digmport-Anweisungen kennen gelernt. Diese Direktiven sind Teil de
statischen und nicht der dynamischen Semantik. Die GreteeRegion sind entweder durch eine
eigene Anfang- und Endklammerung bestimmt, wie beiwdign-Direktive in FASCAL, oder sie
sind gleich den Grenzen der sie direkt enthaltenden Prageinheit. In AvA ist dies die Datei.
Die useDirektive in ADA listet Bezeichner von umgebenden Programmeinheiten auéndDe-
klarationen dadurch sichtbar werden. Die Sichtbarkegati@ezeichner erstreckt sich vom Ende
deruseDirektive bis zum Ende der umfassenden Programmeinheit.
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¢ Kennt eine Sprache (und nicht nur ihre Implementierung}aaeept der getrennten Ubersetzung
von Programmeinheiten, gibt es Direktiven, die Definitioraais getrennt Gibersetzten Einheiten
sichtbar machen. Jede getrennt Ubersetzbare Prograneiidiahn einige ihrer Definitionen zur
Benutzung anbieten. ImJa kann dies mit Hilfe der Modifizierepublic, protected und private
gesteuert werden. In Ba bietet ein Paket (Modul) die Definitionen aus seinem 6ffehén Teil
an, eine einzelne Prozedur ihre formalen Parameter. DiBseeichnern ordnen wir einen Gltig-
keitsbereich zu, der alle Programme umfasst, die nachrgereUbersetzung zusammengebunden
werden. Diewith-Direktive in ADA macht dann solche von separat Ubersetzten Einheiten angebo
tenen und in dewith-Liste erwahnten Bezeichner sichtbar.

Zusammenfassend halten wir fest: Der Gultigkeitsbergimtsedefinierenden Auftretens eines Bezeich-
nersz ist der Teil eines Programms, in dem der Bezeichner benwmien kann, um das ihm in der
Definition zugeordnete Objekt anzusprechen. In ihrem @kiitsbereich ist die Definition entweder
direkt sichtbar, oder sie kann sichtbar gemacht werden.

4.1.2 Uberprifung der Kontextbedingungen

Wir werden nun skizzieren, wie man in Ubersetzern die Einimgl der Kontextbedingungen tiberpriift.
Dazu betrachten wir den einfachen Fall einer Programmiackig mit geschachtelten Blocken aber
ohne Uberladung, die jedoch Neudeklarationen von Bezeithin inneren Blocken erlaubt.

Die Aufgabe wird in zwei Teilaufgaben zerlegt. Die erste galfe besteht darin, Bezeichner
zu identifizieren und ihre Deklariertheitseigenschaftentberprifen. Diese Aufgabe nennen wir
Deklarations-AnalyseHier gehen die Gultigkeits- und die SichtbarkeitsregenRfogrammiersprache
ein. Die zweite Teilaufgabe, digypiiberpriufunguntersucht, ob die angegebenen Typinformationen fur
Programmbestandteile zusammen passen und leitet gegéhién&ir bestimmte Programmteile, fur
die keine Typen angegeben wurden, einen Typ her.

Identifizierung von Bezeichnern

Gemal den Giltigkeits- und Sichtbarkeitsregeln gehortifiserem einfachen Fall) zu jedem ange-
wandten Vorkommen eines Bezeichners in einem korrektegr&mom genau ein definierendes Vor-
kommen. Die Identifizierung von Bezeichnern besteht daliesen Bezug von angewandten Vorkom-
men auf definierende Vorkommen herzustellen, bzw. festitant dass kein solcher Bezug oder kein
eindeutiger besteht. Das Ergebnis dieser Identifizieruind von der Typuberprifung und der Code-
erzeugung benutzt. Deshalb muss es diese Phase Uberléibetie BDarstellung der Korrespondenz
zwischen angewandten und definierenden Vorkommen gibhesRaihe von Mdglichkeiten. Traditio-
nell erstellt ein Ubersetzer eine sogenar®yenboltabellgin der fiir jedes definierende Vorkommen
eines Bezeichners die zugehdrige deklarative Informadlmgespeichert ist. Diese Symboltabelle ist
meist analog zur Blockstruktur des Programms organisertiass man von jedem angewandten Vor-
kommen (schnell) zu dem korrespondierenden definierendeioimen gelangen kann. Eine solche
Symboltabelle ist nicht das Ergebnis der Identifizierungdssn dient nur dazu, diese vorzunehmen.
Das Ergebnis der Identifizierung besteht darin, dass benjenoten fir ein angewandtes Vorkom-
men eines Bezeichnersein Verweis auf den Knoten fur die Deklaration dieses Vorkwens vonz
abgespeichertist.

Welche Operationen muss die Symboltabelle anbieten? Wenmeklarations-Analysator eine
Deklaration antrifft, muss er den deklarierten Bezeichurat einen Verweis auf den zugehdrigen De-
klarationsknoten im Syntaxbaum in die Symboltabelle agéin. Solch eine Deklaration steht in einem
Block. Eine weitere Operation muss das Offnen von Blockemeeken, eine andere das SchlieRen von
Blocken. Letztere kann die Eintrage zu Deklarationen dsslgessenen Blocks aus der Symboltabelle
entfernen. Dadurch enthalt die Symboltabelle zu jeder @aitau die Eintrdge zu Deklarationen aller
zu dieser Zeit getffneten, aber noch nicht geschlosserik®| Trifft der Deklarationsanalysator auf
ein angewandtes Vorkommen eines Bezeichners, so suctg S8ydiboltabelle gemaf den Giltigkeits-
und Sichtbarkeitsregeln nach dem Eintrag des zugehdrigénietenden Vorkommens ab. Hat er es



126 4 Semantische Analyse

gefunden, so kopiert er den dort eingetragenen Verweisiaubeklarationsstelle zum Knoten fir das
angewandte Vorkommen.

Damit sind insgesamt die folgenden Operationen auf der $itatielle notwendig:

(@) create_symb_table legt eine leere Symboltabelle an.
(b) enter_block vermerkt das Offnen eines neuen Blocks.
(c) exit_block setzt die Symboltabelle auf den Stand zurlck,
den sie vor dem letzteenter_blockhatte.
(d) enter_idid, decl_pty)  fugt einen Eintrag fur Bezeichnét
in die Symboltabelle ein. Dieser enthalt den
Verweis auf seine Deklarationsstelle,
die indecl_ptrubergeben wird.
(e) search_idd) sucht das definierende Vorkommenidwnd
gibt den Verweis auf die Deklarationsstelle zurick,
wenn er existiert.
Die beiden letzten Operationen bzw. Funktionen arbeitieiveeu dem letzten gedffneten Block, dem
aktuellen Block.

Bevor die Implementierung der Symboltabelle, d.h. der cdogfigelisteten Prozeduren und Funk-
tionen angegeben wird, wird ihre Benutzung bei der Dekilanaainalyse vorgefuhrt. Dazu nehmen wir
ADpA-dhnliche Glltigkeitsregeln an; d.h. ein definierendekdbrmen eines Bezeichners ist erst ab
dem Ende seiner Deklaration gultig.

proc analyze_ded|k : node;
proc analyze_subtreggoot: node;

begin
for i := 1to #desc¢root) do  (x #descsZahl der Kinderx)
analyze_decloot.i) (* i-tes Kind vonroot x)
od
end;
begin
case symiyk) of (x Markierung vonk x)
block: begin
enter_block;
analyze_subtre¢s);
exit_block
end,
decl: begin

analyze_subtre¢s);
foreach hier dekl. Bezeichned do
enter_idid, 1 k)
od
end,
appl_id: (x angew. Vorkommen eines Bezeichniets)
speicheresearch_idid) ank;
otherwise:if k kein Blattthen analyze_subtre¢s) fi
od
end

Die Ada-Gultigkeitsregeln driicken sich darin aus, dasseim dectFall dercaseAnweisung erst
alle Deklarationen rekursiv abgearbeitet werden, beverlakalen Deklarationen eingetragen wer-
den. Die Modifikation dieses Algorithmus furusoL-ahnliche und RscaL-ahnliche Gultigkeitsre-
geln bleiben dem Leser tberlassen (siehe Ubung 1.4).
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Uberpriifung der Typkonsistenz

Die Uberprifung der Typkonsistenz kann in einem bottom apsFiber Ausdrucksbaume erfolgen.
Fur terminale Operanden, die Konstanten sind, steht ders@ipn fest; flir Bezeichner besorgt man
sich den Typ von seiner Definitionsstelle. Fir jeden Opersthlagt man in einer Tabelle nach (sie-
he Abb. 4.4), ob die Typen der Operanden zu ihm passen undheglier Ergebnistyp ist. Bei der
Uberladung eingebauter Operatoren wird dabei noch di¢igielDperation ausgewahlt.

Erlaubt die Programmiersprache Typanpassungen, etwateger — real, so wird fir jeden Ope-
rator und jede Kombination aus Operandentypen, die nictitraypassen, gepruft, ob die Operandenty-
pen durch Typanpassung zu einer fir den Operator giltigembimation von Operandentypen gemacht
werden kénnen.

Implementierung der Symboltabelle

Bei der Implementierung einer Symboltabelle muss man daehten, dass disearch_idFunktion
zu jedem Zeitpunkt von eventuell mehreren maglichen Egenéfir einen Bezeichner den geman der
Sichtbarkeitsregeln richtigen findet.

Als erste Losung kénnte einem eine lineare Listeentsr_blockundenter_idEintragen einfallen.
Neue Eintrage werden hinten angehéngt erid_blockldscht von hinten alleenter_idEintrage bis
einschliellich dem letzteanter blockEintrag.search_iddurchsucht die Liste von hinten und wird
dabei alle gemaf der Ada-Gultigkeitsregel aktuell gittigezeichner finden. Da diese lineare Liste
offensichtlich kellerartig verwaltet wird, kann man siechwals Keller organisieren.

An dieser Lésung stort der Aufwand f8earch_id der linear von der Zahl der deklarierten Be-
zeichner abhéangt. Logarithmische Suchzeit in jedem Blokc @erreicht, wenn man fir jeden Block
die Eintréage in einem bin&ren Suchbaum verwaltet. Die Shelgennt dann bei dem Suchbaum des ak-
tuellen Blocks, fahrt beim Suchbaum des umfassenden Blockis ein definierendes Vorkommen
gefunden wird oder festgestellt wird, dass kein solchestiexi.

Wenn man davon ausgeht, dass jeder definierte Bezeichnefatielangewandt vorkommt, so
sollte vor allen Dingersearch_idsehr effizient, am besten in konstanter Zeit ablaufen. Dest Eich
mit folgender Datenstruktur verwirklichen:

Die Eintrage aller aktuell gultigen definierenden Vorkonme@es Bezeichners werden linear ver-
kettet; ein neuer Eintrag wird hinten an diese Kette angefigf den jeweils letzten eingefligten Ein-
trag zeigt eine durch den Bezeichner indizierte Komponeirtes Feldes. Aul3erdem sind alle zum
gleichen Block gehérenden Eintrage verkettet, um die Rhazexit_blockzu unterstiitzen. Auf die-
se Kette zeigt ein dem Block zugeordneter Listenkopf. Digstenképfe konnen kellerartig verwaltet
werden.

Beispiel 4.1.6
Fur das Programm in Abbildung 4.3 und den minarkierten Punkt ergibt sich die in Abbildung 4.4
dargestellte Symboltabelle.

Die Implementierung der Symboltabellenoperationen isfdigende:

proc create_symb_table;
begin
kreiere leeren Keller von Blockeintragen
end,

proc enter_block;
begin
kellere neuen Eintrag fiur den neuen Block
end,

proc exit_block;
begin
foreach Deklarationseintrag des aktuellen Bloaks
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Abb. 4.3. Geschachtelte Gultigkeitsbereiche

Dekl. vona, b

proc p (* Vorwartsdeklaration *)
proc g

proc p is

Dekl. vona, ¢

Dekl. vone, d

proc q is

Dekl. vona, d
proc r

proc r is

Dekl. vona, ¢

I6sche Eintrag
od;
entferne Blockeintrag aus dem Keller
end,

proc enter_id( id: Idno; decl: T node);
begin
if exist. bereits ein Eintrag fiid in diesem Block
then error(”Doppeldeklaratiofy)
fi;
kreiere neuen Eintrag miteclund Nr. des akt. Blocks;
fuge diesen Eintrag hinten an die lineare Listeitlian
fuge diesen Eintrag hinten an die lineare Liste fir diesetBhn
end,

function search_id( id: idno) 1 node;
begin
if Liste furid ist leer
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Abb. 4.4. Symboltabelle zum Programm aus Abbildung 4.3. Die Verkettder Eintrdge zu einem Block ist nur
fur Block 4 angegeben, da sonst das Diagramm zu unubersichtlirde. Sonst sind die “Adressen”der Kastchen,
die Zahlen 1 - 7 angegeben. Das nicht ausgefiillte Kastchgmlém Eintrag enthalt jeweils den Verweis auf den
Unterbaum fiir die Deklaration.

a — 1
1 4] [/ 3| [/ 1 /]y
c — 3 4 1 5|/
-
d — |4 3 1 1 3|/
p— |3 1 2|/
¢ — |6 1 4/
r  — |7 3| |4
4 3 7 1 6|/

then error(”undeklarierter Bezeichnér
else return (Wert des decl-Feldes aus erstem Eintrag in Lidte
fi

end

4.1.3 Uberladung von Bezeichnern

Ein Symbol hei3tiberladenwenn es an einer Stelle im Programm mehrere Bedeutungem kalon.
Schon die Mathematik kennt tberladene Symbole, etwa dibnagtischen Operatoren, die je nach
Kontext Operationen auf den ganzen, den reellen oder deplearen Zahlen oder sogar allgemein in
Ringen oder Korpern bedeuten. Entsprechend der mathematisTradition haben schon die frihen
Programmiersprachen Fortran und Algol60 die arithme&adDperatoren tiberladen. Eine Typberech-
nung, wie sie im vorherigen Abschnitt vorgestellt wurderdiim Ubersetzer dazu, abhéngig vom Typ
der Operanden und oft auch noch vom verlangten Typ des Eiggalsdie richtige Operation zu einem
Uberladenen Operator auszuwahlen.

Programmiersprachen erlauben haufig die Uberladung vantbemlefinierten Symbolen, etwa von
Prozedur- und Funktionsnamen. Dann kénnen auch in koméktegrammen bei einem angewandten
Vorkommen eines Bezeichnersnehrere definierende Vorkommen vesichtbar sein. Eine Redekla-
ration eines Bezeichnetsverbirgt nur dann eine aul3ere Deklaration wgrmvenn beide den gleichen
Typ haben. Das Programm ist nur dann korrekt, wenn aufgrendiypumgebung’des angewandten
Vorkommens genau eines der definierenden Vorkommen aubffemgrden kann. Die Typumgebung
bei Prozedur- oder Funktionsaufrufen besteht dabei in dentnation der Typen der aktuellen Para-
meter.

Die Sichtbarkeitsregeln von Ada kombiniert mit den Mogkeftien fir die Uberladung von Symbo-
len erfordern eine kaum tberschaubare und verstandlicimg&teon Konfliktauflésungsregeln fur die
Falle, wo auf verschiedene Weise sichtbare oder sichtbaaglete aber nicht Gberladene Bezeichner
in Konkurrenz stehen.
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Beispiel 4.1.7 (Ada-Programm (Istvan Bach))
procedure BACH is

procedure put (x: boolean) is begin null; end,;
procedure put (x: float) is begin null; end;
procedure put (x: integer) is begin null; end;

package x is
type boolean is (false, true);

function f return bool ean; -- (D1)
end x;
package body x is
function f return boolean is begin null; end;
end x;
function f return float is begin null; end; -- (D2)
use Xx;
begin
put (f); -- (A1)
A: decl are
f: integer; -- (D3)
begi n
put (f); -- (A2)
B: declare
function f return integer is begin null; end; -- (D4)
begin
put (f); -- (A3)
end B;
end A
end BACH

Das Pakek deklariert in seinem offentlichen Teil zwei neue Bezeiaghné&mlich den Typ-Bezeichner
bool ean und den Funktions-BezeichrferDiese beiden Bezeichner werden durch die use-Anweisung
use x; (siehe hinter (D2)) ab dem Semikolon (potentiell) sichthamacht. Funktions-Bezeichner
sind in Ada Uberladbar. Da die beiden Deklarationen ¥pbei (D1) und (D2), verschiedene ,Para-
meterprofile* haben, d.h. in diesem Fall unterschiedlictgeBnistypen, sind sie beide am Punkt (A1)
(potentiell) sichtbar.

Die Deklaratiorf : i nt eger in der Programmeinhe# (siehe (D3)) verdeckt die dulRere Dekla-
ration (D2) vonf , da Variablen-Bezeichner in Ada nicht Giberladbar sind. diesem Grunde ist auch
die Deklaration (D1) nicht sichtbar. Die Deklaration (D4 in der ProgrammeinheB verdeckt
wiederum die Deklaration (D3), und da diese die Deklara(id®) verdeckt, transitiv auch D2. Die
durch dieuseAnweisung (potentiell) sichtbar gemachte DeklaratiodY®ird allerdings nicht ver-
deckt, sondern ist nach wie vor potentiell sichtbar. Im kKamput (f) (siehe (A3)) kann sicli nur
auf die Deklaration (D4) beziehen, da die erste Deklaratmmput einen anderen Tyfool ean,
benutzt als der Ergebnistyp vénin (D1). O

Die Auswahl des richtigen definierenden Vorkommens eineslélenen Symbols nennt man die
Auflésung der Uberladungoverload resolution). Die Auflésung von Uberladungen ftnaiech der
Identifizierung von Bezeichnern innerhalb bestimmter Karde der Sprache statt, d.h. beschréankt
auf Ausdriicke, (zusammengesetzte) Bezeichner etc.

Der Auflésungsalgorithmus lauft auf der Darstellung des-Rdagramms als abstraktem Syntax-
baum ab. Konzeptionell benutzt er dabei vier Laufe Uberrefagsdrucksbaum. Allerdings lasst sich
der erste mit dem zweiten und der dritte mit dem vierten Versdzen.

Um den Algorithmus zu formulieren, fihren wir die folgendetition ein: An jedem Knoteh des
abstrakten Syntaxbaums erhalten wir Gber
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#desc$k)  die Zahl der Kindknoten voh,

symiik) das Symbol mit demk markiert ist,

vis(k) Menge der ark sichtbaren Definitionen vosymlik)

opg k) die Menge der aktuellen Kandidaten fiir das tiberladene Slysyat{%) und
k.i wie Ublich, das-te Kind vonk.

Fir jedes definierende Vorkommen eines tberladenen Syropotét Typ ¢y x - -+ X t,,, — t Sei

rank(op) = m
res_tygop) - ¢
par_typlop,i) = t; (1<i<m).
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Die beiden letzteren erweitern wir auf Mengen von Operatoréir jeden Ausdruck, in welchem die
Uberladung von Operatoren aufgeldst werden soll, wird airsesn Kontext ein Typ, der sogenannte

a-priori-Typ, berechnet.
proc resolve_overloadingroot: node, a_priori_type: type

func pot_res_typegk: node: set oftype;
(* potentielle Typen des Resultats
return {res_tygop) | op € opgk)}
func act_par_typegk: node, i:integer): set oftype;
return {par_typop, i) | op € opgk)}

proc init_ops
begin

foreach k&
opgk) := {op | op € vis(k) und rank(op) = #descsk)}
od,
opgroot) := {op € ops(root) | res_tygop) = a_priori_typ}
end;

proc bottom_up_elintk: node;
begin
for ¢ :=1to #descgk) do
bottom_up_elintk.i);
ops(k) := ops(k) — {op € ops(k) | par_typlop,i) & pot_res_typgs.i)}
(+ entferne die Operatoren, dereter Parametertyp zu keinem
der moglichen Resultattypen degen Operanden passt
od;
end,

proc top_down_elintk: node;
begin
for i :=1to #descgk) do
ops(k.i) := ops(k.i) — {op € ops(k.i) | res_tyfop) ¢ act_par_type&:,i)};
(+ entferne die Operatoren, deren Resultattyp nicht zu
irgendeinem Typ des zugehdrigen Parameters passt
top_down_elirtk.i)
od;
end,

begin

init_ops;

bottom_up_elirfroot);

top_down_elirfroot);

prufe, ob jetzt allopsMengen einelementig sind; sonst Fehlermeldung
end
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Es sieht so aus, als ob die bottom up-Elimination und die typrdElimination das Gleiche téten.
Das ist auch fast richtig. Abbildung 4.5 zeigt eine Kombimatvon op;- und op,- markierten Kno-
ten. Mit jedem der Knoten ist eine Menge von mdglichen Déaéingn des Operators assoziiert. Die
bottom up-Elimination lI6scht eventuell Kandidaten ausBDefinitionsmenge vowop;, die top down-
Elimination aus der voops.

Abb. 4.5.

(..X..)

bottom up—Elimination

¢ top down—Elimination

@ (X}

4.2 Typinferenz

In imperativen Sprachen brauchen tblicherweise nur diefdymn Bezeichnern angegeben werden,
aus denen die Typen von Ausdriicken abgeleitet werden. Ine1@&adz dazu werden in moderrfank-
tionalenProgrammiersprachen nicht nur die Typen von Ausdriickemjesm auch die Typen der Be-
zeichner automatisch hergeleitet. Deshalb brauchen éield Einfiihrung neuer Bezeichner fur Werte
(i.A.) keine Typen angegeben werden.

Beispiel 4.2.1Betrachten Sie die folgended@mL-Funktion:

let rec fac= funz — if £ <0 then 1

else z - fac (z — 1)

Auf das Argument: der Funktionfac wird eine arithmetische Operation fir ganze Zahlen angewen
det. Deshalb muss der Typ des Argumeinits sein. Weil der Rickgabewert entweder 1 ist oder mit
Hilfe des Operatorsfiir ganze Zahlen berechnet wird, muss der Typ des Rickgatseaenfallint
sein. Daraus schlie3t derd@mL-Compiler, dass die Funktiofac den Typ:int — int hat, d.h. eine
Funktion darstellt, dient-Werte als Argument erwartet und einie-Wert zurtck liefert. O

Die Idee automatischer Ableitung von Typen geht auf J.Rdiéyund R. Milner zurtick. Ihnen fol-
gend stellen wir Axiome und Regeln auf, die den Typ eines Ausds in Beziehung setzen zu den
Typen seiner Teilausdriicke, um die Menge maoglicher Typeesshusdrucks zu charakterisieren. Der
Einfachkeit halber betrachten wir nur eine funktiondé@nsprachedie an @AmL angelehntist. Eine
ahnliche funktionale Kernsprache ist uns bereits im erB@md: Ubersetzerbau: Virtuelle Maschinen
begegnet. Ein Programm in dieser Programmiersprachenigesdruck ohne freie Variablen, wobei
Ausdrickee gemaR der folgenden Grammatik gebildet werden:
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bl a| (Ore) | (exO2e2)

(if eo then e; else e2)

(e1,...yer) | [] ] (ex::e2)

(match eg with [] — e | h:t — e2)
(match eg with (z1,...,25) — e1)

(e1 €2) | (fun (z1,...,2m) — €)

(let x1 = ey ineg)

(

let rec 1 = e; and ... and z,, = e, in ¢)

Dabei sindb Basiswerte,rz Variablen undd; (i = 1,2) i-stellige Operatoren auf Basiswerten. Der
Einfachheit halber betrachten wir als zusammengesetzenBaukturen nur Tupel und Listen. Pattern
Matching kann dazu verwendet werden, um zusammengesetrte Wihre Bestandteile zu zerlegen.
Als Muster (engl. Patterns) fur die Zerlegung verwendendaivei nur Muster, die genau einen Daten-
Konstruktor enthalten.

Weiterhin benutzen wir die Ublichen Prazedenz-Regeln usgbAiativitaten, um hassliche Klam-
mern zu sparen.

Beispiel 4.2.2Ein Programm in unserer funktionalen Kernsprache kénmta sb aussehen:

let rev = fun x —
let rec r = fun z — fun y — match z with
(] =
| hat —rt(h:y)
in rel;
in rev [1;2; 3]

Dabei haben wir fur Listen
wie Ublich die Kurzschreibweise

verwendet. O

Auch fur Typen verwenden wir eine Syntax, die aoA ML angelehntist —das heil3t, dass der einstellige
Typkonstruktotist fuir Listen rechts hinter sein Argument geschrieben wird oictit davor. Typent
werden damit geman der folgenden Grammatik gebildet:

t:=int | bool | (t1%...xty) | tlist | (t1 — t2)

Als Basistyperbetrachten wir hier nur einen Tyimt fir ganze Zahlen und einen Tyjool fur boo-
lesche Werte. Ausdriicke konnémrie Variablenenthalten. Der Typ eines Ausdrucks hangt davon ab,
welche Typen fur die freien Variablen gewéhlt wurden. Uasennahmen tber die Typen freier Varia-
blen sammeln wir deshalb in einfypumgebungtine Typumgebung’ ist eine Abbildung von einer
endlichen Menge von Variablen in die Menge der Typen. Einaufiygebung™ fir einen Ausdrucle
ordnet jeder freien Variablevon e einen Typt zu, kann aber auch weiteren Variablen Typen zuordnen.
Die Typaussage, dass der Ausdruaknter der Annahmé’ den Typt besitzt, schreiben wir kurz:

I'te ¢

Ein Typsystengibt uns eine Menge von Axiomen und Regeln vor, mit dereneHiVir giltige Typ-
aussagen herleiten kdnnen. Axiome sind dabei Aussagenhdiweitere Voraussetzung gultig sind,
wahrend es Regeln erlauben, aus gulltigen Voraussetzumgengiiltige Aussagen abzuleiten. Im Fol-
genden listen wir die Axiome und Regeln fur unsere funktiei@rnsprache auf. Als Axiome bendti-
gen wir:
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Const:I' Fb : t (t, Typ des Basiswerts)
Nil: "' F[] : tlist (t beliebig
Var: I' bz : I'(z) (z Variable

Jeder Familie von Axiomen haben wir dabei einen Namen gegeloespater darauf Bezug nehmen zu
kénnen. Weiterhin haben wir angenommen, dass einem Basibayntaktisch eindeutig ein Basistyp
t, zugeordnet werden kann.

Auch Regeln benennen wir mit Namen. Die Voraussetzungenfodehmen einer Regel schreiben
wir oberhalb ihres Bruchstrichs auf, wahrend die Schllgsfoing darunter steht.

I' Fep : int I' Fey : int

OrF:
I'' Fej+ey : int
I + ot I+ ot
Cowmp: ‘ e
I' Fep =ey : bool
I I' Fey : bool I''Fe : t I''Fey o &
' I' + (if eg then e; else es) : ¢
I'tFe @ t1 ... IT'Fen: tn
TUPEL:
Fl—(el,...,em): (ﬁl**tm)
I + ot I+ ot list
CoNs: ‘l 62_ °
I' -(eg:eg) @ tlist
MATCH, : I''Feg: (t1x...%ty) lj@{$1’—>t1,---,$m’—>tm} Fe @t
I' + (match eg with (x1,...,2,) —e1) @t
MATCHs : I' Feg : tlist I e .: t Iref{er—t,y—tylist} Fey : ¢t
I' F (matchegwith [] — e1 | x::y — e2) @ ¢
F|—61: t1—>t2 Fl—egi tl
APP;
FF(€1€2)I t2
FUN: I'ef{e—ti1} Fe: t
' VFfunax —e : t1 — 1o
I + : I = :
LET el t1 & {1'1 — tl} () t
I'' -(letxy =e1iney) : ¢
I+ ot . I kem s oty IR st
LETREC a ! ¢ c

I' - (letreczy =e; and...and x,, = €, iney) : ¢
wobei I"=T®{x1—t1,...,Tm — tm}
In der Regel @ haben wir als Beispiel den ganzzahligen Operat@ngenommenen. Analoge Regeln
gibt es fUr die Ubrigen unéren oder binaren Operatoren. Ifa Baolescher Operatoren sind sowohl die
Argumente wie die Ergebnisse vom Tpol. Entsprechend wurde die Regeb@p fiir den Vergleichs-
operator= angegeben. Analoge Regeln gibt es inAML auch fir die tbrigen Vergleichsoperatoren.

Beachten Sie, dass gemal der Semantik vaand Vergleiche zwischen beliebigen Werten erlaubt
sind, sofern sie nur desselben Typ haben.

Beispiel 4.2.3Fir den Rumpf der Funktiofac aus Beispiel 4.2.1 und die Typumgebung
I' = {fac — int — int, z — int}

ergibt sich die Ableitung:
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I'tx:int I'H1:int

I' Ffac: int — int I'Fz—1:int
I'Fz:int I'H0:int I'tz:int I'+fac(z—1) : int
I' Pz <0 : bool I' F1 : int I' bz-fac(x—1) : int

I' Fif  <Othenlelsez-fac (x —1) : int

Unter der Annahme, dassc den Typint — int undz den Typint hat, Iasst sich ableiten, dass der
Rumpf der Funktiorfac den Typint hat. O

Die Regeln sind so gewahlt, dass der Typ eines Ausdrucksdsehdswertung erhalten bleibt. Diese
Eigenschaft nennt maBubject ReductiarkKonnten wir bei jeder Definition einer Variablen den zuge-
horigen Typraten lie3e sich mithilfe der Regeln Uberprifen, dass unserd Weatsistentvar. Beachten
Sie, dass ein Ausdruck mehrere Typen besitzen kann.

Beispiel 4.2.4Der Ausdruckid, der gegeben ist durch
funz — =z
beschreibt die Identitatsfunktion. In jeder Typumgebiihgnd jeden Typ lasst sich
I'kHid: t—t
ableiten. O

Um systematisch die Menge aller méglichen Typen eines Awcddrzu ermitteln, stellen wir ei@lei-
chungssysterauf, dessen Lésungen alle konsistenten Belegungen voablani und Ausdriicken mit
Typen charakterisieren. Zum Aufstellen dieses Gleichsystems gehen wir wie folgt vor.

Zuerst einmal machen wir die Namen der verschiedenen Variales Programneindeutig Dann
erweitern wir Typterme, indem wir zusatzlidlypvariablerfiir unbekannte Typen von Variablen oder
Teilausdrucken erlauben. Schlie3lich sammeln wir die ¢biengen zwischen den Typvariablen, die
aufgrund der Axiome und Regeln des Typsystems notwendgjse/gelten missen.

Beispiel 4.2.5Betrachten Sie die Funktion:

funz — 2 +1

mit dem Syntaxbaum:

Als Typvariable fur die Variable: wéhlen wir a, wahrendo; und o, die Typen fur die Ausdriicke
funx — z+1 undz+1 reprasentieren. Aus den Typregeln fir Funktionen und Qpenawendungen
erhalten wir die Gleichungen:

FUN:a1 =a— as

OP :as = int

a = int
int = int
Wir schlieRen, dass
o = int a1 = int — int a9 = int

gelten muss. O
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Bezeichnene] die Typvariable fir den Ausdruck Jede Regel-Anwendung gibt dann Anlass zu den
folgenden Gleichungen:

CONST. |le=b ale] =ty
NIL: e=1] ale] = alist (o neuv
OF: e=ej + e ale] = int
afer] = int
afes] = int
CowmP: e=e; =e aler] = ales]
ale] = bool
TUPEL: |le = (e1,---,€m) ale] = (afe1] * ... x alen])
CONS: e=ej e ales] = aleq] list
ale] = aleq] list
IF: e = if eg then e; else e, aleg] = bool
ale] = aleq]
ale] = ales]
MATCH; :||e = match ey with (z1,...,2;) — €3 aleo] = (afaq] * ... afzy))
ale] = afel]
MATCH; :||e = match ¢y with [| — e1 | 21y — eo aly] = afz] list
aleg] = al] list
ale] = aleq]
ale] = ales]
FUN: e=funz — e ale] = alx] — afeq]
APP. e=e ey aler] = ales] — ale]
LETREC |le=letrec 1 =e; and... and x,, = e, in eg|afz1] = afeq]
alxm,] = alen]
afe] = afeq]

Beispiel 4.2.6 Fur den Ausdruckd = funz — z aus Beispiel 4.2.5 erhalten wir die Gleichung:
alid] = afz] — afx]

Unterschiediche Losungen dieser Gleichung ergeben sidam wir unterschiedliche Typerfir o[z
wahlen. O

In welchem Verhéltnis stehen das Gleichungssystem zu efnesdrucke und die fur diesen Ausdruck
ableitbaren Typaussagen? Dazu nehmen wir zuerst einmahsas alle ire vorkommenden Bezeichner
eindeutig sind. SeV die Menge der ire vorkommenden Variablen. Im folgenden betrachten wir nur
uniformeAbleitungen, d.h. Ableitungen von Typaussagen, die akegitiche Typumgebung verwen-
den. Man Uberzeugt sich, dass jede Ableitung einer Typgadsé e : ¢ fur eine Typumgebung' fur

die freien Variablen ir zu einer uniformen Ableitung einer Typaussdgée- e : ¢ fir ein I umgebaut
werden kann, das mit auf den freien Variablen voatbereinstimmt. Dann gilt:

Satz 4.2.1Sei e ein Ausdruck,V die Menge der Variablen, die ia vorkommen, undt’ das Glei-
chungssystem zu dem AusdruckDann gilt:

1. Isto eine Ldsung vorty, dann gibt es eine uniforme Ableitung der Aussage:
I'Fe:t

flr
I'={zw—o(afz]) |z V} und  t=o(ale])
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2. SeiA eine uniforme Ableitung flr eine Typaussaljé- e : ¢, bei der fir jeden Teilausdruek von
e eine TypaussagE + ¢’ : t., abgeleitet wird. Dann ist die Substitutiendefiniert durch:

, ter falls ¢/ Teilterm voneist
o(ale’]) =
I'(x) fallse=zeV
Satz 4.2.1 sagt uns, dass wir aus den Lésungen des Gleidysteyas zu einem Ausdruck alle giltigen
Typaussagen ablesen kénnen. Die Gleichungssystemeedigufireten, stellen Gleichheiten zwischen
Typ-Termerher. Das Ldsen solcher Termgleichungsysteme nenntunéikation

Beispiel 4.2.7 1. Betrachten wir die Gleichung
Y=X-X

wobei— ein zwei-stelliger Konstruktor ist, der infix notiert wirbie Menge der Losungen dieser
Gleichung ist die Substitution
{(X—=t,Y—(t—1t)}

fur jeden Termt. Als solchen Ternt kann dabei auch die Variabl€ selbst gewahlt werden.
2. Die Gleichung:
X — int = bool — Z

hat genau eine Losung, namlich die Substitution:
{X — bool,Y  int}

3. Die Gleichung:
bool=X - Y

hat dagegekeineLésung. O

Wir fihren die folgenden Begriffe ein. Eine SubstitutiomeiRtidempotentwenne o o = ¢ ist. Kon-
kret heifl3t das, dass keine Variablemit o(X) # X im Bild von o vorkommt. So ist die Substitution
{X +— bool,Y — Z} idempotent, die SubstitutiohX — bool,Y — X} dagegen nicht.

Bei Term-Gleichungssystemen reicht es, idempotente lgemuzu betrachten. Eine idempoten-
te Losungo eines Term-Gleichungssystemsheif3tallgemeinstwenn fiir jede andere idempotente
LésungT von E gilt, dasst = 7/ o ¢ flir eine geeignete Substitutiari ist. Damit ist die Substitu-
tion {Y — (X — X)} eine allgemeinste idempotente Losung der Gleiching X — X aus
Beispiel 4.2.7. Der folgende Satz charakterisiert die idetenten Losungen endlicher Mengen von
Term-Gleichungen.

Satz 4.2.2 Jedes System von Gleichungen= t¢;,i = 1,..., m, zwischen Termen,, ¢t; hat entweder
keineLdsung oder einallgemeinste idempotent&sung. O

Die Bestimmung sémtlicher (idempotenter) Losungen eieesgjleichungssystems reduziert sich auf-
grund von Satz 4.2.2 auf die Bestimmung einer allgemeirisisnng — sofern Giberhaupt eine Lésung
existiert. Allgemeinste Losungen kdnnen gelegentlichr geb3 werden. Betrachten Sie das folgende
Gleichungssystem:

X() = (Xl — Xl), e ,Xn,1 = (Xn — Xn)

Die allgemeinste Losung dieses Gleichungssystems bNgeduf einen Term ab, in dem &8 \Vor-
kommen der VariablerX,, gibt. Nach demselben Prinzip lasst sich auch leicht e -Programm
konstruieren, das zu exponentiell groRen Typausdricken fih den meisten praktisch nutzlichen Pro-
grammen treten solche Typausdriicke jedoch nicht auf.

Verschiedene Techniken sind bekannt, wie man zu einer crali Menge von Termgleichun-
gen eine allgemeinste idempotente Lésung berechnet. BlokesMethode haben wir bereits im er-
sten BandUbersetzerbau: Virtuelle Maschingeennen gelernt, als wir eine virtuelle Maschine fur
die ProgrammierspracherBLOG vorstellten. In RROLOG ist Unifikation als Basis-Operation in der
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Semantik verankert. In diesem Kapitel stellen wir ein fuokéles Programm vor, das fur eine Li-
ste von Paarefs;, t;),i = 1,...,m, eine allgemeinste idempotente Lésung des Gleichungssgste
si =t;,i=1,...,m, berechnet.

Dieses funktionale Programm besteht aus den folgenderntibaek:

e Die Funktionoccurs nimmt ein Paar, bestehend aus einer Variabfemind einem Ternt, und
Uberprift, obX in ¢ vorkommt.

e Die Funktionunify nimmt ein Paaf(s,t) von Termen und eine idempotente Substitutioand
Uberprift, ob die Gleichung(s) = 6(t) l6sbar ist. Falls dies nicht der Fall ist, liefert dteil
zuriick. Andernfalls liefert sie eine allgemeinste idenembde Substitutiod” zuriick, die dieses
Gleichungssystem erfullt und aulRerdem eine Spezialisgevand ist, d.h. fur died’ = 6’ o 0 gilt.

e Die FunktionunifyList nimmt eine Liste{(s1,1);. .. ; (Sm, t)] vOn Termpaaren und eine idem-
potente Substitutiof und Uberprift, ob das Gleichungssystém,) = 0(¢;),i = 1,...,m, |6sbar
ist. Falls dies nicht der Fall ist, liefert si&il zuriick. Andernfalls liefert sie eine allgemeinste
idempotente Substitutiofl zuriick, die dieses Gleichungs erfiillt und auRerdem einei&Sifse-
rung vond ist.

Die Funktionoccurs ist definiert durch:

let rec occurs (X,t) = match ¢
with X — true
| f(t1,...,tx) — occurs (X,t1) V... Voccurs (X, 1)
| — false

Stelvertretend fir alle méglichen Konstruktoren, die imegn Term vorkommen kénnen, steht im Pro-
grammtext hier der Konstruktof der Stelligkeitk > 1. Die Funktionenunify und unifyList sind
wechselseitig rekursiv. Sie sind definiert durch:

let rec unify (s,t) 0 = if 6 s=01 then 0
else match (0s,0t)
with (X,t) — if occurs (X,t¢) then Fail
else {X +—t}ob
| (t,X) — if occurs (X,t) then Fail
else {X+—t}ob
| (f(s1y.--y8k), f(t1,.. . tr)) — unifylist [(s1,t1),..., (Sk,tx)] 0

| _ — Fail
and unifyList list # = match list
with [] — 6

| ((s,t)::rest) — let 6 = unify (s,t) 0
in if 6 = Fail then Fail
else unifyList rest

Der Algorithmus startet mit dem AufrufnifyList [(s1,¢1),-- -, (Sm,tm)] @, d.h. dem Gleichungssy-
stem zusammen mit einer leeren Substitution. Der Algorithiterminiert und liefert entwedétail
zurlick, wenn das Gleichungssystem keine Ldsung hat, od@&fert eine idempotente allgemeinste
Ldsung, wenn das Gleichungssystem lésbar ist.

Das bisherige Verfahren, um Typisierungen zu berechndrddraNachteil, dass es nickyntax-
gerichtetist. Wenn das Gleichungssystem zu einem Programm keinengdsesitzt, erhalten wir keine
Information,woder Fehler herkommt. Eine moglichst genaue Eingrenzungelderursache ist jedoch
fur den Programmierer von grof3er Bedeutung. Deshalb m@d#iz wir das gegebene Verfahren so,
dass wir uns an der Syntax des Programmausdrucks origntigiesen syntax-gerichteten Algorithmus
notieren wir wieder als funktionales Programm, das mitdPatMatching Fallunterscheidungen tber
die moglichen Formen des Programmausdrucks macht. Um diaSges Ausdruck von der Syntax
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des Algorithmus zu unterscheiden, schreiben wir die Seklissrte ine in GrolRbuchstaben und setzen
die Operatoren in Hochkommata.

Der Algorithmusi.

Ein Aufruf der Funktion/V wird rekursiv Gber der Struktur eines Ausdruekausgewertet. In einem
zusatzlichen akkumulierenden Parameter reicht er dabeiBipumgebund” und eine Substitution
von Typvariabler® weiter. Als Ergebnis liefert der Aufruf einen Typausdrudkir e und die wéhrend
der Auswertung akkumulierte Substitution. Bei der nadidolden Beschreibung sind die Aufrufe der
Hilfsfunktion unify jeweils hervorgehoben. Um die Lesbarkeit zu erhdhen, wébled jeweils ange-
nommen, dass die Aufrufe vamify stets eine Substitution zurtick liefern. Falls die Unifikatbei
einem solchen Aufruf fehlschlagen sollte, sollte stattéeseine Fehlermeldung generiert werden und
die Typuberprifung entweder abgebrochen oder mit einewslten Korrektur fortgesetzt werden.

let rec We (I,0) = match e

with ¢ — (te,0)
| ] — let v = new()
in (alist, 0)
|z — (I'(z),0)
| (e1,.--yem)—  let (t1,0) =Wey (I,6)

in let (t,,0) =W e, (I,0)
in ((t1%...%t),0)

| (e1::e2) —  let (t1,0) =Wey (I,0)
in let (t2,0) =W es (I,0)
inlet 6 = ‘ unify (tq list, t2) 0 ‘
in (t2,0)

| (ef+'e) —  let (t1,0) =Wey (I,0)
in let (t2,0) =W es (I',0)
in let 0 = | unify (int,#;) 0
in let 6 = | unify (int, ¢2) 0
in (int,0)

| (ef=e) —  let(t1,0) =Wey (I,6)
in let (t2,0) =W ey (I,0)
inlet 6 = unify (t1,15) 0|
in (bool, )

| (e1e2) —  let (t1,0) =Wey (I,0)
in let (t2,0) =W ey (I,0)
in let a = new ()
inlet 0 = ‘ unify (t1,t2 — @) 9‘
in (,0)

Stellvertretend flr Operatoren auf Werten aus Basistygiemiér der zweistellige Operater angege-
ben. Entsprechend wurde stellvertretend fir Vergleichsatpren die Gleichheit behandelt. Beachten
Sie, dass die Unifikationsaufrufe hier direkt die Gleicheimgmsetzen, die zu den entsprechenden Aus-
driicken gehdren. Im Falle von Konstanten, der leeren L4stejendungen des Tupel-Konstruktors so-
wie einzelner Variablen ist keine Unifikation erforderljcim den Typ des Ausdrucks zu ermitteln. Die
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Hilfsfunktion new() liefert jeweils eineneueTypvariable. Der Algorthmus vermeidet jedoch, neue Typ-
variablen anzufordern, wann immer dies moglich ist. So wiRl der Ergebnistyp fir den Ausdruek
aus den Typen der Komponenten zusammengesetzt. Diesashj@itht fir den Typ der leeren Liste
moglich, weil der Typ eventueller Elemente der Liste an eli€Stelle noch nicht bekannt ist. Das ist
auch nicht bei der Funktionsanwendung méglich, bei der dgelihistyp eind&komponentales Typs

der Funktion ist.

| (IF eg THEN e1 ELSEe2)

—

let (t(),o) =W €0 (F,@)
inlet 0 = ‘ unify (bool, ) 0 ‘

)

)

in let (t1,9) = W€1 (F,H
in let (t2,9) = W€2 (F,H

inlet 6 = unify (tl,tg) 0

in (tl, 9)

| (MATCH eg WITH (21,...,%m) — e1)

—

let a; = new()

in let o, = new()

in let (to,0) =W e (I,0)

inletG:‘unify (al*...*am,to)e‘

inlet (t1,0) =We; (I'®{z1— a1,...,Zm — am},0)
in (t1,0)

| (MATCH egWITH [] — e1 | (z::9y) — e3)

—

Die zweite Gruppe von Fallen setzt die Regeln zur Behandiong-allunterscheidungen und Pattern
Matching um. Falls mehrere Alternativausdriicke das Erigdigfern kbnnen, missen ihre Typen tber-
einstimmen. Die Typen der Komponenten, in die ein Wert inmetchFéallen zerlegt wird, werden mit

let (to,0) =W eo (I,0)
in let o = new()
in let 0 = unify (alist, to) 0 |
inlet (t1,0) =We; (I,0)
inlet (t2,0) =Wes (I'® {z — o,y — alist}, 0)

in let 0 = |unify (¢1,t2) 0

in (ﬁl, 9)

Hilfe von Unifikation ermittelt.
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| (FUN2 — e)
—  let @ = new()
inlet (t,0) =We (I & {z+ a},0)
in (o —t,0)
| (let x1 = e in eg)
- let (t1,9):W61 (F,H)
inlet '=T®{x1—t1}
in let (to,0) = Weo (I',0)
in (to,0)
| (LETRECZ1 = €1 AND ... AND Ty, = €, IN €g)

—  let a; = new()

in let a,, = new()
inlet I'=T®{x1— ar,...,Tm — Qm}
in let (t1,9) = W61 (F,H)

in let 0 = |unify (a1,t1) 0

in let (t,,,0) =W e, (I,0)
inlet 6 = ‘ unify (m, tim) 0 ‘
in let (t,0) =W e (I,0)
in (to,0)

Die letzten drei Falle behandeln Funktionen sowie Defin#io neuer Variablen. Sowohl fir den un-
bekannten Typ des formalen Parameters einer Funktion widiéiunbekannten Typen der simultan
definitierten Variablen werden jeweils neue Typvariablegedegt, deren Bindungen wéahrend der Ab-
arbeitung des Ausdrucksbestimmt werden. Bei der Einflhrung einer Variabledurch einenet-
Ausdruck braucht dagegen keine neue Typvariable angelegtem: der Typ der Variablen ergibt
sich direkt durch den Typ des definierenden Ausdrucks fiir

Aufgerufen wird die FunktionyV fur einen Ausdruck mit einer Typumgebungy, die jeder Varia-
ble z, die ine vorkommt, eine neue Typvariable. zuordnet, und der leeren SubstitibrDann liefert
der Aufruf keinen Riickgabewert genau dann, wenn es keineriggbung gibt, fir die der Ausdruck
e einen Typ hat. Liefert dagegen der Aufruf als Riickgabewast Baar(t, §), dann gibt es fur jede
ableitbare Typaussadé€ | e : ¢’ eine Substitutiomr, so dass gilt:

t'=oa(0(t)) und  I(z) = o(0(I(x))) fur alle Variablenz
Der allgemeinste Typ fir den Ausdruelist deshall®(t).
Polymorphie

Wird fur eine Funktion der Typr — «list abgeleitet, sollte man erwarten, dass diese Funkimn
lymorphist, d.h. auf Werte beliebiger Typen angewendet werden &&$ Typsystem, so wie wir es
bisher definiert haben, lasst dies aber gegebenenfallszich

Beispiel 4.2.8Betrachten Sie den folgenden Programmausdruck:

let single = funy — [y]
in single (single 1)

Fur die Funktiorsingle leiten wir den Typ
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alsingle] = (v — 7 list)

ab. Aufgrund der Funktionsanwendufsingle 1) wird die Typvariabley mit dem Basistyfint instan-
tiiert. FUr die Funktionsanwendurigjngle 1) ergibt sich deshalb der Typ

alsingle 1] = int list

Die Typgleichung fur die &uRere Funktionsanwendung fardeshalb die Instantiierung von mit
int list. Da die Unifikation vorint mit int list fehl schlagt, wird ein Typfehler gemeldetO

Eine Moglichkeit, dieses Problem zu l6sen, besteht dagitelet-Definition fiir jede Benutzung der
definierten Variable zu kopieren. Im Beispiel erhalten vand etwa:

(let single = funy — [y] in single) (
(let single = funy — [y] in single) 1)

Die beiden Vorkommen des Teilausdrudan y — [y]) werden nun unabh&ngig voneinander
behandelt und erhalten deshalb Typer- ~list und+’ — ~’list fir unterschiedliche Typvariablen
~,7'. Das expandierte Programm ist nun typbar. Im Beispiel kanmdie eine Typvariable miint und
die andere miint list instantiiert werden.

Die eben skizzierte Mdglichkeit ist jedoch nicht sehr enhjfaswert, da das resultierende Pro-
gramm nur unter bestimmten Bedingungen die gleiche Seknaatiwie das urspriingliche Programm.
Das so expandierte Programm kann zudemeehigrold werden. Au3erdem ist dann Typinferenz nicht
mehrmodular. fir eine mehrfach verwendete Funktion einer anderen @tmragseinheit muss die
Implementierung bekannt sein, um sie kopieren zu kénnen.

Die bessere Idee besteht deshalb darin, nicht Code zu kopigondern nur die Typen! Dazu er-
weitern wir Typen zulypschemateEin Typschema erhéalt man aus einem Tymjmdem man zusatzlich
einige der Typvariablen, die ihvorkommengeneralisiert sie durfen bei verschiedenen Benutzungen
des Typs unterschiedlich instantiiert werden. In dem Thipsta:

Val,...,am.t

sind int die Variablenv, . . ., «,, generalisiert. Alle weiteren Typvariablen, dietimorkommen, mis-
sen bei allen Benutzungen des Typschemas gleich instamigeden. Der Quantdr erscheint nur auf
dem obersten Schachtelungsniveau: der Ausdtulekf keine weiterel enthalten. Typschemata wer-
den furlet-definierte Variablen eingefiihrt. Bei deren Benutzung léindie Typvariablen im Schema
unabéngig mit beliebigen Typen instantiiert werden. Derf&ihheit halber fassen wir dabei normale
Typausdricke als Typschemata auf, bei denen leieie Liste von Variaben generalisiert wurde. Als
neue Regeln erhalten wir damit:

I'x)=Voa,...,opt
I' b ox: tlti/oq,. .. te/ag]
ket I'®{x—closet; '} Feg : to
I' - (letxy =eyineg) : to

INST: (t1,...,tr beliebig

LET:

Die Operatiorclose nimmt einen Typausdrudk eine Typumgebung' und generalisiert in alle Typ-
variablen, die nicht if” vorkommen. Auch die Typen der Variablen, die in einer rekers Definition
eingefuhrt werden, kdnnen generalisiert werden — aber tnudie Verwendung dieser Variablen im
Hauptausdruck:

F’l—elztl F’l—em:tm F//l_eoiﬁ

LETREC :
I' b (letrecz; =ejand...and x,, = e, inegy) : ¢

Dabei ist
I' =Te{x;—t1,...,Tm — tn}

I'"=T®{x; —closet; I,... &y, — closet,, '}
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Generalisiert werden damit alle Variablen in den Typauskieiit+, . . . , ¢,,, die nicht auch in den Typen
anderer Variablen der Typumgebuhg/orkommen, die im Hauptausdruck sichtbar sind. Entscimeide
ist, dass die Typen deekursivenVorkommen der Variablem; in den rechten Seitesy, .. ., e,,, nicht
instantiiert werden durfen. Typsysteme, in denen sofablgmorphe Rekursioarlaubt ist, sind, i.a.
unentscheidbar.

Wir modifizieren nun den AlgorithmusV so ab, dass er in der Typumgebung Typschemata ver-
waltet. Fir den Fall einer Variablen benétigen wir die folde Hilfsfunktion, die den Typausdruck in
einem Typschema mit frischen Typvariablen instantiiert:

fun inst (Vaq,...,a5.t) =
let 31 = new()

in-lle-t Br = new()
in t[B1/aa,. .., Bk/ax]

Dann &ndern wir den Algorithmug/ fur Variablen undet-Ausdriicke wie folgt ab:

|z = (inst (0(I'(2)))
| (LET &1 =e1 IN €g)
— et (t1,0) =Wey (I,0)
inlet s; = close (0 t1) (o 1)
inlet I'=T®{x1— s1}
inlet (0t9,0) = Weg (I,0)
in (to,0)
Entsprechend modifizieren wir den Algorithmiasfir letrecAusdriicke. Hier missen wir darauf ach-

ten, dass die inferierten Typen fur die neu eingefuihrtefma#en nur fur ihre Verwendung im Haupt-
ausdruck generalisert werden:

| (LETRECZ; =€ AND... AND Zy, = €5, IN €g)

—  let a; = new()

in let o, = new()
inlet I" =T ®{x1— a1,...,Tm — @}
in let (ﬁl,(g) = W61 (F/,(g)

in let 0 = |unify (a1,t1) 0

in let (t,,,0) =We, (I7,0)
inlet 6 = ‘ unify (Qum, tm) 9‘
inlet s; =close (0t;) (@oI'})

in let s, = close (0t,,) (oI

inlet I"=T®{x1+— 81,...,Zm — Sm}
in let (ﬁo,@) :Weo (F/,H)
in (to,e)

Beispiel 4.2.9Betrachten wir erneut ddet-Ausdruck:

let single = funy — [y]
in single (single 1)
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aus Beispiel 4.2.8. Fir die Funktieimgle findet der Algorithmus/V das Typschemsd .y — -~ list.
Dieses Typschema wird bei den beiden verschiedenen Vorleammnsingle im Hauptausdruck mit je-
weils unterschiedlichen Typvariablen, v, instantiiert, die dann zu den Typént list undint spezia-
lisiert werden. Insgesamt liefert deshalb der Algorithimgiir denlet-Ausdruck den Typnt list list.
O

Relativ zu einer Typumgebung mit Typschemata fir die gleadariablen eines Ausdrucks berechnet
der erweiterte Algorithmu¥V denallgemeinsterTyp eines Ausdrucks. Die Instantiierung von Typ-
schemata bei jeder Benutzung einer Variablen ermdglichp@gmorpheFunktionen zu definieren,
die auf Werte unterschiedlicher Typen angewendet werdaendw. Typschemata erlauben auch eine
modulareTypinferenz, weil fir Funktionen aus anderen Programmemeilur ihr Typ(schema) bekannt
sein muss, um die Typen von Ausdriicken, in denen sie verwearetden, zu berechnen.

Die Méglichkeit unterschiedlicher Instantiierung von §ghemata erlaubt jedoch, Programmaus-
drucke zu konstruieren, deren Typen nicht nur einfach egptell, sondern sogar doppelt exponentiell
groR3 sind! Solche Beispiele sind jedoch eher akademisahd&sipraktische Programmieren spielen
solche Ausdriicke keine besondere Rolle.

Seiteneffekte

Auch bei im wesentlichen funktionaler Programmierung sfadablen, deren Werte geéndert werden
kénnen, gelegentlich natzlich. Um die Probleme zu studiedée sich aus solcheéinderbarervaria-
blen fur die Typinferenz ergeben, erweitern wir unsereridd?rogrammiersprache urReferenzen

e = ... | refe |le | e1:=e

Beispiel 4.2.10Mit Referenzen lasst sich elegant eine Funktiew implementieren, die bei jedem
Aufruf einen anderen Wert liefert. Eine solche Funktionditegten wir etwa zur Implementierung des
AlgorithmusW. Betrachten Sie das folgende Programm:

let count = ref 0

inlet new =fun() —
let ret = lcount
inlet _ =count:=ret+1
in ret

in new() + new()

Das leere Tupe() ist das einzige Element des speziellen Typst. Die Zuweisung eines Werts an
eine Referenz éndert den Inhalt der ReferenzSaligeneffekiDie Zuweisung selbst ist ebenfalls ein
Ausdruck. Der Wert dieses Ausdrucks(istDa dieser Wert maximal uninteressant ist, wird in unserem
Programm keine spezielle Variable fir ihn bereit geststipdern dimnonymevariable _ verwendet.

O

Typausdricke erweitern wir nun um den speziellen iyt und, indem wirref als neuen einstelligen
Typkonstruktor einfuhren:
t x= ... | unit | tref | ...

Entsprechend erweitern wir die Regeln unseres Typsystems u

I' F e: t
REF:
I' b (refe) : tref
I' F e: tref
DEREF,
r + (le): t
F ep : tref I' F ey : t
ASSIGN

I' b (e;:=e2) : unit
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Diese Regeln sehen plausibel aus. Leider vertragen si@k@hnicht mit Polymorphie.

Beispiel 4.2.11Betrachten Sie den Programmausdruck:

let y = ref []
inlet _=y:=1:(y)
inlet _ =y :=true:(ly)
in 1

Typinferenz fuhrt zu keinerlei Widerspriichen. Riliefert sie das Typschenvo. « list ref. Zur Lauf-
zeit wird jedoch eine Liste aufgebaut, die det-Wert 1 zusammen mit dem booleschen Weue
enthalt. Solche gemischten Listen sollten eigentlich dulas Typsystem verhindert werdertl

Das Problem in Beispiel 4.2.11 kann verhindert werden, wBeypen anderbarer Werte nie genera-
lisiert werden. Dies wird durch di¢alue Restrictiorsichergestellt.

Die Menge delVertausdriickemfasst alle Ausdriicke, die keine Referenz und keine Fon&sn-
wendungen enthalten. InsbesondergideFunktionfun x — e ein Wertausdruck. Di®¥alue Restric-
tion besagt nun, dass bei einem Ausdruck

let x = e; in ey

nur Typvariablen des Typs van nur generalisiert werden durfen, weenein Wertausdruck ist. Eine
entsprechende Einschrankung kommtlb&ec-Ausdriicken zum Einsatz.

Weil der definierende Ausdruck figrin Beispiel 4.2.11 eine Referenz enthalt, darf sein Typ tich
generalisiert werden. Die erste Verwendung volegt den Typ vory auf int ref fest. Die zweite
Verwendung im Beispiel wird deshalb zu einem Typfehler &ithr

Polymorphieist ein sehr nitzliches Hilfsmittel bei der Programmierungler Form vorGenerics
hat es in &vA 1.5 Einzug gehalten. Auch Typinferenz ist nicht mehr nur fauktionale Sprachen
beschrankt, da man in C# wie iavh erkannt hat, dass komplizierte und redundante Typdekbauext
den Code nicht unbedingt lesbarer machen.

Die Entwicklung ausdrucksstarker Typsysteme mit leissfiiigiger Typinferenz ist jedoch mit dem
Hindley-Milner-Typsystem nicht zum Erliegen gekommendér ProgrammierspracheadkeLL wird
mit verschiedenen Erweiterungen dieses Ansatzes expetigrte Eine mittlerweile gut etablierte Idee
besteht darinBedingungeran die Typen zu zulassen, die fiir eine generische Typvareibgesetzt
werden dirfen.

Beispiel 4.2.12Betrachten Sie die folgende rekursive Funktion

fun member = funz — funlist — match list
with [] — false
| h:ut—if x = h then true
else member x t

In OcAaML hat die Funktionmember den Typ:Va.a — alist — bool. Dies liegt daran, dass die
Gleichheit fiir die WertsamtlicherTypen definiert ist: bei manchen Typen wirft sie jedoch direep-
tion. Das ist in der funktionalen Sprachei6 anders: $IL unterscheidet zwische@leichheitstypen
die Gleichheit unterstiitzen, und beliebigen Typen. Famigiypen z.B. unterstitzen Gleichheit nicht.
Entsprechend durfen inN& Typ fir member fur a nur Gleichheitstyperingesetzt werden.Ol

Uberladung

Das Problem aus Beispiel 4.2.12 kann verallgemeinert wer@é ist eine Funktion, ist eine Daten-
struktur nicht generell polymorph, sondern verlangt Datia bestimmte Operationen unterstitzen.
Die Funktionsort ist z.B. nur auf Listen anwendbar, deren Elemente eine @ipara zulassen.



146 4 Semantische Analyse

Im Folgenden erlautern wir in den Grundzligen, wie das Tytesyyvon Hindley-Milner erweitert
werden kann, so dass Typparameter mit solchen Bedingurgysehen werden kdnnen. Die Vorge-
hensweise orientiert sich an dem Konzept Igpklassemer ProgrammierklasseA$KELL. Eine Be-
dingung an eine Typvariablegibt an, welche Operationen die Typen, die fur diese Vagiebigesetzt
werden dirfen, implementieren missen. EliypklasseC’ versammelt alle Typen, die die Operatio-
nen, die zuC' gehdéren, unterstitzen. Typklassen zusammen mit den zrigeh®perationen missen
explizit deklariert werden.

Beispiel 4.2.13Beispiele fur Typklassen sind etwa:

Name | Operation
Gleichheitstypen | (=) ' a— a— bool
Vergleichstypen (<) . a— a— bool
Druckbare Typen | to_string : « — string
Hashbare Typen | hash T a—int

Dabei bezeichnéd) die zweistellige Funktion zu dem zweistelligen Infix-Ogeral. O

Ein bedingtes Typschema fir einen beliebigen Ausdruck iegftarm:
Vaq 0 S1, ..., 0t S S

wobei Sy, ..., S, endlicheMengenvon Typklassen darstellen usdein polymorphes Typschema ist
und also selbst ebenfalls generalisierte Variablen eteth&bnn. Eine Meng€ von Typklassen, die als
Bedingung auftritt, nennen wir au@orte Wenn eine Sorté = {C’} einelementig ist, sparen wir uns
auch die Mengenklammern. Der Einfachkeit halber nehmerawjizu jeder Typklasse gehdre genau
eine Operation. Um eine neue Typklagseu deklarieren, mussen die zugehorige Operaijgnund
der Typ der Operationp, spezifiziert werden:

class C' where op, : Va:C.t

fur einen Typausdruck Das Typschema fisp, darf dabei nur eine generische Variable enthalten,
welche durchC qualifiziert ist.

Neben der Deklaration von Klassen werdestanzdeklarationebendtigt. Eine Instanzdeklaration
fur die KlasseC' gibt an, unter welchen Bedingungen an die ArgumenttyperAdiwendung eines
k-stelligen Typkonstruktors einen Typ in der Klassé€' liefert und stellt eine Implementierung des
Operatorsp der Klasse” bereit.

inst b(51,...,8;) : C

where op, =e¢

Ein Operator, der fiir verschiedene Typen unterschiedlitipbementierungen besitzt, heierladen
Der Fallk = 0 deckt dabei den Fall eines Basistyps ab, bei dem keine Aneafiiimer Argumenttypen
bendtigt werden.

Beispiel 4.2.14Eine KlassekEq, die Gleichheitstypen zusammenfasst, zusammen mit zw&inade-
klarationen dieser Klasse kénnte etwa so aussehen:
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class Eq where
(=): Va:C.a— a— bool

inst (Eq+Eq) : Eq
where (=) = funz — funy — match = with

(x1,22) — match y with

(W1,92) = (@1 =1y1) A (22 = 12)
inst Eqlist : Eq
where (=) = let rec eq_list = funl; — funly — match [y

with || — (match [y with [] — true | _ — false)
| x:xs — (match Iy with [| — false
| y::ys — if (=) xy then eq_listxsys
else false)

in eq_list

Die Implementierung der Gleichheit fir Paare wird mit Hitfer Gleichheiten fir die Komponententy-
pen implementiert. Entsprechend benutzt die Implemamigeder Gleichheit fir eine Liste die Gleich-
heit fir den Elementtyp der Liste. Aufgabe der Typinferesiddamit nicht nur zu Uberprifen, dass die
verschiedenen Typen der Ausdriicke zusammen passen, saudéy; fir unterschiedliche Vorkommen
eines Operators die richtige Implementierung ausfindig aalman. O

Oft ist es praktisch, mehrere Operationen zu einer Klassammenzufassen. Eine Klagdember
konnte z.B. alle Typen zusammenfassen, die die UblicherGriendrechenarten unterstiitzen. Zusam-
men mit einer Klassendeklaration kénnen dann dieddgeleiteteOperationen implementiert werden.
So lasst sich etwa eine Gleichheit implementieren, sofemue eine Vergleichsoperatiahgibt. Eine
solche generische Implementierung fihrt zu einer gertegiséInterklassenbeziehung. Zusatzlich zu
den vom System bereit gestellten Typen sollte dann die &tdbibliothek der Programmiersprache
auch vordefinierte Klassen bereitstellen, in die die vordefien Typen eingeordnet sind. In unserem
Beispiel sollten etwa die Basistypént undbool ebenfalls Instanzen der KlasEe sein.

Wenden wir uns nun der Frage zu, wie die richtige Verwendwergiberladenen Operatoren Uber-
pruft werden kann. Zuerst Uberzeugen wir uns, dass wir tlarjelypausdruckbestimmen kdnnen, ob
er einen Typ aus einer Klas§éreprasentiert. Sel’ eine Zuordnung von Typvariablen zu Sorten. Typ-
variablen, die nicht in” vorkommen, werden implizit auf dieere Mengebgebildet: fur sie verlangt
X7 keine Einschrankung. heif3t danrSortenumgebundrir die Sortenumgebung und eine Sorte
soll dann die Aussage

YrEt:

ausdriicken, dass der Tyu der Klass& gehdrt, sofern jede Typvariabde die int vorkommt, zu
allen Klassen au&’(«) gehort.

Nehmen wir an,2’ sei gegeben. Die Meng€&]t] aller KlassenC', zu denert gehért, l&sst sich
induktiv Uber die Struktur vom ermitteln. Istt eine Typvariabley, dann istS[t] = X'(«). Hatt die
Formb(ty, ..., ) fur einen Typkonstruktol, dann istS[¢] die Menge aller Klasse@, fur die es eine
Instanzdeklaratioinst b(Si,...,S;) : C ...gibtmitS; C S[t;] fur allei.

Wenn es fir jede Klasse und jeden Typkonstruktor maximad &istanzdeklaration gibt, kbnnen
umgekehrt, ausgehend von einer Sortenanfordefuag der Wurzel eines TypausdrudksSortenan-
forderungen fur die Teilausdriicke veorabgeleitet werden. Das erlaubt uns, dimimaleAnnahmen
an die Typvariablen berechnen, dietimorkommen, damit zu allen Klassen au$ gehort.

Beispiel 4.2.15Nehmen wir an, dass die Basistypahundbool zu der Klasséq gehoren.

e Dann gehdren auch die Typébool, int list) und (bool, int list) list zu Eq.
e Der Typbool — int gehdrt nicht zu der Klasdeq, solange keine Instanzdeklaration iy und
den Typkonstruktor— bereit gestellt wird.
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e Der TypausdrucKa, int) list bezeichnet dagegen Typen der Klagsg soferna zu der Klasse
Eq gehort. O

Um Typen fur funktionale Programme mit Klassen- und Instiehktarationen herzuleiten, kénnten wir
so vorgehen, dass wir zuerst einmal die Bedingungen in Tigmeata ignorieren d.h. Hindley-Milner-
Typen inferieren. In einer zweiten Phase werden dann farBlpvariablen die Sorten ermittelt. Der
Nachtteil dieser Vorgehensweise ist, dass damit zwar ddiyektheit eines Programms nachgewie-
sen werden kann, dass nach wie vor aber nicht klar ist, wighedProgramme implementiert werden
konnten.

Eine bessere Idee besteht deshalb darin, die polymorphaféyenz mit Hilfe des Algorithmus
W so zu modifizieren, dass er fir einen Ausdruckeben Typ- und Sorteninformation auch eine
Ubersetzung/on e in einen Ausdrucke’ liefert, indem die Auswahl der richtigen Implementierung
eines Operators explizit gemacht wird.

Fur die Ubersetzung stellen wir fur jede Softeine Struktur dictg bereit, der fir jeden Operator
op einer Klasse irt in einer Komponentep einelmplementierungpereit stellt. Der Giberladene Opera-
tor op der Klasse”' mit dem Typschem¥ o : C. ¢ wird dann lbersetzt in das Nachschlagesp in
einer Tabellev, die eine Komponentep. besitzt. Aufgabe der Ubersetzung ist, zu jeder Verwendung
des Operators eine Tabelle zu transportieren, die die [gwehtige Implementierung des Operators
bereit stellt. Eine Variabl¢g, fiur die der Algorithmus/V ein Typschem& o : Si,...,m : Sim. 8
angelegt, wird darum in eine Funktion Ubersetzt,didabellen als zuséatzliche Argumente verlangt:

f:Vai....qm. apdictg, — ... qmdictg,, — s
Um den Algorithmus/ zu modifizieren, bendtigen wir eine Unifikationsfunktiore die Sorteninfor-
mationmit verwaltet:

sort_unify (11,72) X = match unify (7,72) 0
with Fail — Fail
| 6 — (match !X with Fail — Fail
|2 = (6,Y)

Dabei liefert)—! X die minimale Sortenannahn¥ fir die Typvariablen, die im Bild voi vorkom-
men, damit die Sortennahmen.inerfullt sind, d.h. dasg’ - (6 «) : (X «) gilt fiir alle Typvariablen
.

Beispiel 4.2.16Betrachten Sie Instanzdeklarationen, die zu den folgeRegeln fuhren:

Eqlist : Eq
Comp set : Eq

und sei:
Y ={aw~ Eq} 0 = {a > [setlist}

Umrechnung der Sortenanforderullyo) = Eq fiir die Typvariablex bzgl. der Typsubstitutios in
eine Sortenanforderung an die Typvariablen (hier: #uin dem Typtermy « liefert die Sortenanfor-
derung:

0=t ¥ = {3~ Comp}

Die substituierte Variable. kommtind—! X nicht mehr vor. O

Fir die Implementierung des erweiterten Algorithmismodifizieren wir ebenfalls die Hilfsfunktio-
nenclose undinst.

Der Aufrufsort_close (¢, ¢e) (I, X) fur einen Typt und einen Ausdruck bzgl. einer Typumgebung
I" und einer Sortenumgeburig macht alle Typvariablen in generisch, die weder if' noch in X
vorkommen, undbeschrankt generisapemal der Sortenumgebuhg wenn sie nicht in”, aber inY
vorkommen. Neben dem Typschema liefert der Aufruf als @Wédmponente die Sortenumgebulg
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zurilick, aus der die Variablen, die in dem Typschema ges@uliverden, nicht mehr vorkommen. Als
dritte Komponente wird die Funktion zurtick geliefert, diamaus dem Ausdruckerhalt, wenn die
generischen Typvariablen des Typschemas als formale Bggaabstrahiert werden:

sort_close (t,e) (I, X) = letaf,...,a), =free(t)\ (free (I') Udom (X))
inlet s=Va),...,al.t
inlet o, ..., an = (free (t) \ free (I')) N dom (X)
inlet s=Voa;: X(a1),...,am: X(om). s
inlet ¥ = X\{ay,...,an}

in (s, X, funa; — ...fun a,, — e)
Die Instantiierung mifrischenTyp-Variablen leistet die folgende Funktion:

fun sort_inst (Vay : S1,...,Qun : S 8,2) = let t = inst s
in let 51 = new()

in let 3, = new()
inlet t = t[ﬁl/al,...,ﬁm/am]
in (t7 {ﬁl — Sl;---aﬁm — m}vxﬁl ---ﬁm)

Bei der Transformation werden nur diejenigen Typparanaigfunktionsparametern, die durch Sor-
ten einschréankt werden. Die Typvariablen, die in die Augsgaisdriicke eingefugt werden, kdnnen im
weiteren Verlauf des Algorithmug) durch Unifikation von Typausdrucken weiter spezialisieerw
den. Dann werden sie nicht nur in den Typen, sondern auchnidedriicken substituiert. Wird eine
Variable« : S durch einen Typausdruakersetzt, wird eines-Tabelle gemaf dem Tyipgeneriert und
fur die Variablea eingesetzt. Die Generierung dieser Tabelle leistet diasfoamation? :

T3] S =p
T[b(t1,... tm)] S =forall C € S
let op,, = let dy = Tt;,] Sc,i, in

let di, = T[t;,] Sc.i, in
opC,b d1 e dk
in {opc = op¢ | C' € S}

falls (Sc1,...,8c,m)b : Cgiltund Sc;,,...,Sc, die Teilfolge der nicht-leeren Sorten unter den
Sc,; ist. Die Implementierung des Operataig, mit C' € S fur den Typt kann dann in der Tabelle
T[t] S nachgeschlagen werden.

Nun sind wir so weit, dass wir den Algorithmug erweitern kdnnen. Der modifizierte Algorithmus
W erhalt als Argumente neben dem Ausdruckine Typumgebund’, eine idempotente Typsubstitu-
tion # und zusatzlich eine SortenumgebuXigAls Riickgabewert liefert er neben einem Typ dlgine
gegebenfalls weiter spezialisierte idempotente Typsulisn 6’, eine Sortenumgebung’ sowie die
Ubersetzung des AusdrucksHier geben wir nur die wichtigsten Félle an. Den vollstéeai Algo-
rithmus sollten Sie in Aufgab@? entwickeln.
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|ope —  let B =new()
in  (tc[B/al, £ @ {5 C}.6,5.0p)
| © — et (¢t,X7,¢") = sort_inst (I'(z), x)
in (¢, XUX . 0,¢)
| (LET 2 =e1 IN €p)
—  let (t1,X,0,¢e)) =We (I, X,0)
inlet ¢} = Tl[e}] (0, %)
in let (s1, X, ¢e}) = sort_close (0 t1,¢}) (01, %)
inlet I'=T®{x1+— s1}
in let (to, X,0,e() =Weo (I, X,0)
inlet ¢/ = (LET 21 = €} IN ¢)
in (t,X,0,¢)
wobeiT [e] (0, X)) jedes Vorkommen einer Variablgin e mit X'(5) = S durch die Tabell& [0 5] S
ersetzt. Die Typinferenz/Transformation startet mit degrén Sortenumgebung, = () und einer
leeren Typumgebunfjy = (. Sei
inst b(S1,...,S5n): C where op- =e
die Instanz-Deklaration einer Klasgg deren Operatosp, das Typschem& « : C. ¢t erfillt, wobei
Si, ..., 5, die Teilfolge der nicht-leeren Sorten unter dgrist. Dann muss Gberpriift werden, ob die
Implementierung einen passenden Typ hat, d.h. ob
We (Io,0,0) = (t',%,0,¢) mit 0t =t[b(B1,...,LBm)/]
gilt fur geeignete Typvariablefi; mit:
X(Bi) €S
gilt. die Implementierung des Operataig- fur den Typkonstruktob ergibt sich dann zu:
opcy =fung;, — ... — fung;, — T[e'](0, %)
Beispiel 4.2.17Betrachten wir die Implementierungen der Gleichheit fluarf@aund Listen. Geman
ihrer Deklaration haben sie die Typen:
(=)pair : Va1 : Eq, a2 : Eq. (a1 * a2) — (a1 * a2) — bool
(=)ist : Va: Eq. alist — alist — bool

Nach der Transformation ergeben sich die Typen:

(=)pair : V a1, 2. v dictgq — g dictgq — (aq * @) — (o1 * a2) — bool
(=)ist @ V . adictgqg — alist — alist — bool
Fur jeden bedingten Typparameter wird ein weiteres Arguinereit gestellt. Nach der Transformation
erhalten wir fir die Implementierung:
(=)pair = fun 3 — fun f, — funz — funy —
match z with (z1,22) —
match y with (y1,y2) —
Br(=)z1y1 A Po.(=) 22 Y2
(=)iist = fun — let rec eq_list = funl; — funliy, — match [,
with || — (match [y with || — true | _ — false)
| xz:as— (match ly with || — false
| y::ys— if f.(=)xy then eq_listzsys
else false)

in eq_list
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Die Programmvariablep;, 5> und 5 sind neue Programmvariablen, die aus Typvariablen geterie
wurden. lhre Laufzeitwerte sind Tabellen, die die jeweithtige Implementierung des tberladenen
Operatorg=) bereit stellen. O

In unserer Implementierung tritt der Komponentennamén allen Tabellen zu Sorten auf, die eine
Implementierung des Operatass verlangen. In Programmiersprachen wie AL darf jeder Kom-
ponentenname jedoch nur in héhchstens einem Verbundtypereudet werden. Eine Losung besteht
darin,nachabgeschlossener Typinferenz und Transformation die Vigltypen mit eindeutigen Kom-
ponentennamen zu versehen und entsprechend die Zugffiffileakiomponenten anzupassen. Andere
Maoglichkeiten diskutiert Aufg??.

Die Einfuhrung von Typklassen ist keineswegs das Ende dendfestange. In der Programmierspra-
che HaskELL wird mit weiteren Erweiterungen des Typsystems von HinhlByer experimentiert.
Insbesondere stellt ASKELL neben Typklassen audlypkonstruktoiKlassen zur Verfligung. Diese er-
lauben eine generische Behandlung Wonaden Mit Monaden lassen sich rein funktional und auf
theoretisch befriedigende Weise Ein- und Ausgabe sowtesaffekte modellieren.

4.3 Attributgrammatiken

Es gibt kein Beschreibungssmittel fur die statischen seis@ren Eigenschaften von Programmen,
welches dhnliche Akzeptanz gefunden hétte, wie konteégt@eammatiken fur die Syntax. Ein elegan-
tes Beschreibungsmittel fiir Berechnungen auf Syntaxbawine Attributgrammatiker{englisch: at-
tribute grammars). Attributgrammatiken erweitern komfiete Grammatiken, indem sie mit den Sym-
bolen der zugrundeliegenden Grammahittribute assoziieren. Die Menge der Attribute eines Sym-
bols X bezeichnen wir mit4(X ). Jedem Attribut: ist eindeutig ein Typ, zugeordnet, der die Men-
ge der moglichen Werte der zugehorigen Attributexemplasidgt. Betrachten wir eine Produktion
p: Xog — Xi... Xy, auf deren rechter Seite> 0 Symbole vorkommen. Um die unterschiedlichen
Vorkommen von Symbolen in der Produktiprzu unterscheiden, nummerieren wir diese von links
nach rechts durch. Das bedeutet, dass die linke S&jtenit p[0] bezeichnet wird, wéhrend dage
Symbol X; auf der rechten Seite vanmit p[i] fir i = 1, ..., k bezeichnet wird. Das Attribut des
Symbolvorkommeng; bezeichnen wir dann mitfi].a.

Zu jeder Produktion werden Vorschriften in einer geeignéteplementierungssprache angegeben,
wie Attribute der Symbolvorkommen in der Produktion ausexed Attributen von Symbolvorkom-
men derselben Produktion berechnet werden. Diese Beraghworschriften nennen wiemantische
RegelnIn unseren Beispielen notieren wir die semantischen Regainer GCAmML -artigen Program-
miersprache. Das hat den Vorteil, dass wir auf die expliitgabe von Typen verzichten kénnen.

Ein solcher Mechanismus wird in eingeschrankter Form aochgéngigen. R-Parsern wie Xcc
oder BsSoON bereit gestellt: hier ist jedem Symbol der Grammatik jedoghein Attribut zugeordnet.
Zu jeder Produktion gibt es eine semantische Regel, dieefgstvie das Attribut der linken Seite der
Produktion aus den Attributen der Symbolvorkommen dertetBeite berechnet wird.

Beispiel 4.3.1Betrachten Sie eine kontextfreie Grammatik mit den NichitealenE, T', F fUr arith-
metische Ausdriuicke. Die Menge der Terminale bestehe ausriéasymbolen, Operatorsymbolen und
den Symbolervar und const, dasint-Variablen bzw. Konstanten repréasentiert. Den Nichtteat@n
wollen wir ein Attribut tree zuordnen, das eine interne Reprasentation des Ausdruttiéten

Zur Berechnung dieses Attributs erweitern wir die Produiein der Grammatik um semantische
Regeln wie folgt:
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pr: E—FE+T
p1[0].tree = Plus (p1[1].tree, p1[2].tree)
pe: E—T
p2[0].tree = pa[1].tree
ps: T —TxF
p3[0].tree = Mult (p3[1].tree, p3[2].tree)
py: T — F
pa[0].tree = py[l].tree
ps: F — const
p5[0].tree = Int (ps[1].val)
pe: F — var
pe[0].tree = Var (pg[1].id)
pr: F— (F)
pe[0].tree = pg[2].tree

Zur Konstruktion der Interndarstellung wurden die Konktanen:
Plus, Mult, Int, Var

verwendet. Weiterhin wurde angenommen, dass jedes Syioibsal Uiber ein Attributval verflgt, das
den Wert der Konstanten enthalt, und jedes Symiboein Attribut id mit einer eindeutigen Kennung
der Variablen. O

Einige Parsergeneratoren addressieren die verschie¥erimmmen von Symbolen in einer Produk-
tion, indem sie die Vorkommen sortiert nach jedem Symbarkieden.

Beispiel 4.3.2Betrachten Sie erneut die Grammatik aus Beispiel 4.3.1.4Beder Konvention, ver-
schiedene Vorkommen des selben Symbols in der selben Rioddkirchzunummerieren, werden die
semantischen Regeln wie folgt notiert:

p1: E— E4+T
E|[0].tree = Plus (E[1].tree, T.tree)
pe: E—T
E.tree = T'.tree
ps: T — TxF
T[0].tree = Mult (T'[1].tree, F.tree)
py: T — F
T'.tree = F.tree
ps: F — const
F.tree = Int (const.val)
pe: F — var
F.tree = Var (var.id)
pr: F— (F)
F.tree = E.tree

Kommt ein Symbol Uberhaupt nur einmal vor, wird der Index gadgssen. Kommt ein Symbd{
mehrmals vor, bezeichnet der Index 0 ein Vorkommen auf d&eh Seite, wahrend alle Vorkommen
auf der rechten Seite der Produktion von 1 fortlaufend nurrertaverden. 0O

In konkreten Beispielen von Attributgrammatiken werdenuwvis an die Konvention aus Beispiel 4.3.2
halten, wéahrend bei den konzeptuellen Uberlegungen digesdibrung der Symbolvorkommen in
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einer Produktionp : X, — Xj ... X} durch fortlaufende Indizierung[0], . . ., p[k] wie in Beispiel
4.3.1 eleganter ist.

Das eine semantische Attribut an jedem Symbol [d&sParsergeneratoren zur Verfiigung stellen, kann
eingesetzt werden, um wahrend der Syntaxanalyse eine $&gpadion des Syntaxbaums aufzubauen.
Attributgrammatiken verallgemeinern diese Idee in zweiRingen. Zum einen kann ein Symbol nun
mehrere Attribute besitzen. Zum anderen werden die Atiiber linken Seite nicht notwendigerweise
immer mit Hilfe der Attribute der Symbole definiert, die awdrdechten Seite vorkommen. Die Werte
mancher Attribute der rechten Seite kénnen sich nun aucll@udVerten von Attributen der linken
Seite oder von Attributen anderer Symbole der rechten Sejteben.

Wir fuhren folgende Sprechweisen ein. Die einzelnen Attetp[:].a der verschiedenen Symbol-
vorkommen in einer Produktignnennen wirAttributvorkommenSie gehdren der Attributgrammatik
an und dienen zuspezifikatiordes lokalen Verhaltens an einem Knoten. Greift die definigee/or-
schrift fur ein Attributvorkommen auf ein anderes Attribotkommen zu, besteht zwischen diesen
beiden Attributvorkommen einfeinktionale Abhangigkeit

Die Attribute der Symbolvorkommenin einem Syntaxbaum reenmir dagegeittributexemplare
Sie treten zur Ubersetzungszeit auf, nachdem der QuetleesxProgramms syntaktisch analysiert ist
und weitere Berechnungen auf dem Syntaxbaum vorgenomnrelemweollen.

Die funktionalen Abh&ngigkeiten zwischen Attributvorkoran legen fest, welche Reihenfolgen
bei der Berechnung der Attributexemplare an einem KnotenSymtaxbaums zu beachten sind. Ge-
eigneteBedingungean die funktionalen Abhangigkeiten stellen sicher, dassottialensemantischen
Regeln der Attributgrammatik fur die Attributvorkommenden Produktionen zu eingtobalenBe-
rechnung der Attributexemplare in einem Syntaxbaum zusamgesetzt werden kénnen. Die Werte
fur die Attributexemplare an den einzelnen Knoten des Aibfejsbaums werden von einem globalen
Algorithmus bestimmt, der aus der Attributgrammatik gégréwird und sich an jedem Knotenlokal
an die semantischen Regeln halt, die die Produktiomfiiorgibt. Wie ein solcher Algorithmus aus
einer Attributgrammatik automatisch generiert werdenrkatas ist das Thema dieses Kapitels.

Bei den Attributen eines Symbaks unterscheidet man zwischererbten(engl. inherited) Attribu-
ten undabgeleiteterfengl. synthesized) Attributen. Die Werte abgeleitetdribiitexemplare an einem
Knoten werden aus dem Unterbaum an diesem Knoten bere&esttalb werden die entsprechenden
Attributvorkommen der linken Seite einer Produktion inegiBerechnungsvorschrift zu der Produktion
definiert. Die Werte der ererbten Attributexemplare einesténs werden dagegen aus dem (oberen)
Kontext des Knotens berechnet. Deshalb gibt es zu jedertereAttributvorkommen auf der rechten
Seite einer Produktion eine Berechnungsvorschrift (shghtgldung 4.6).

Die Mengen der ererbten bzw. abgeleiteten Attribute eirteibuitgrammatik bezeichnen wir it
bzw.S. Die Mengen der ererbten bzw. abgeleiteten Attribute desli8ys X bezeichnen wir entspre-
chend mitZ (X) bzw.S(X).

Eine Attributgrammatik ist ifNormalform wenn kein Attributvorkommep][i].a einer Produktion
p, das durch eine semantische Regel zu dieser Produktioriatefivird, selbst zur Definition eines
Attributvorkommens der Produktignverwendet wird. Wenn nicht explizit anders gesagt, nehmen w
stets an, dass Attributgrammatiken in Normalform sind.

Wir haben auch bei den Terminalsymbolen der Grammatik aiiget Attribute zugelassen. In
einem Ubersetzer werden Attributgrammatiken zur semetrgis Analyse eingesetzt, die auf die lexi-
kalische und syntaktische Analyse folgt. Typische ab¢gtieiAttribute bei Terminalen sind die Werte
von Konstanten, die Externdarstellungen oder eindeutgatlifizierungen von Namen, die Adressen
von Stringkonstanten usw. Die Werte dieser Attribute liefeeist der Scanner — zumindest, wenn er
um semantische Funktionen erweitert ist. In der Praxidespidie abgeleiteten Attribute der Terminal-
symbole eine entscheidende Rolle.

Auch fir die ererbten Attributexemplare an der Wurzel dest&baums stellt die Attributgram-
matik keine semantischen Regeln bereit. Hier muss die Adweg fur eine geeignete Initialisierung
sorgen.
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Abb. 4.6. Ein attributierter Knoten im Syntaxbaum mit seinen attigiten Nachfolgern. Exemplare ererbter
Attribute sind als Kastchen links von den syntaktischen ISglen, abgeleitete als Késtchen rechts von Symbolen
dargestellt. Rote (dunklere) Pfeile deuten den Infornmafioiss von auf3erhalb an, gelbe (hellere) Pfeile deuten
funktionale Abhangigkeiten zwischen Attributexemplaesm die sich durch die Instantiierung der semantischen
Regeln ergeben.

4.3.1 Die Semantik einer Attributgrammatik

Die Semantik einer Attributgrammatik legt fur jeden Syritanmt der zugrundeliegenden kontextfrei-
en Grammatik fest, welche Werte die Attribute der Symbolgdem Knoten irt erhalten.

Fur jeden Knotem in ¢ seisymb(n) das Symbol der Grammatik, mit dembeschriftet ist. Ist
symb(n) = X, wird n mit den Attributen ausA(X) ausgestattet. Das Attribute A(n) des Knoten
n selektieren wir durch.a. Weiterhin benétigen wir einen Operator, um von einem Knate seinen
Nachfolgern zu navigieren. Sei, . . ., n; die Folge der Nachfolger des Knoterin dem Ableitungs-
baumt¢. Dann bezeichne[0] den Knotem selbst unch[i] = n;, ¢ = 1,...,k, deni-ten Nachfolger
vonn im Syntaxbaunt.

Ist Xo = symb(n) und furi = 1,... k, X; = symb(n;) die Beschriftung des Nachfolgers
von n, dann istX, — X ... X, die Produktion der kontextfreien Grammatik, die am Knoten
angewandt wurde. Aus den semantischen Regeln der Attrématgatik zu dieser Produktigngene-
rieren wir nun Definitionen von Attributen der Knotenn., ..., ny, indem wir den Platzhalter mit
n instantiieren. Aus der semantischen Regel:

pli].a = f(pli1].a1,. .., plir].ar)

der Attributgrammatik fiir die Produktionwird dann die semantische Regel
nlil.a = f(nli1).a1,...,nlir).a)

fur den Knotenn im Syntaxbaunt. Hierbei nehmen wir an, dass die semantische Regeltetate
Funktion f spezifiziert. Set ein Syntaxbaum und

V(t) = {n.a | n Knotenint,a € A(symb(n))}

die Menge aller Attributexemplare in Die TeilmengéV;,, (t) der ererbten Attributexemplare der Wur-
zel und der abgeleiteten Attributexemplare der Blattemeenwir die Menge deEingabeattributex-
emplarevon ¢. Eine Belegungr aller Attributexemplare fut mit Werten, so dass der Typ des Werts
o(n.a) fir jedesn.a € V(¢) mit dem Typ vona bzgl. des Symbols von tUbereinstimmt, nennen wir
eineAttributierungdes Syntaxbaums

Nach der Vorbelegung der Eingabeattributexemplare mitédegrhalten wir durch die Instantiie-
rung der semantischen Regeln der Atributgrammatik an &lesten in¢ ein Gleichungssystem, das
fur jede nicht vorbelegte Unbekannte: genau eine Gleichung hat. S&iS(¢) dieses Gleichungssy-
stem. IstGLS(¢) rekursiv (zyklisch), kann es mehrere oder auch gar keineh@saben. IsSGLS(¢)
nicht rekursiv, gibt es fur jede Vorbeleguagder Eingabeattributexemplare genau eine Attributierung
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des Syntaxbaums die auf den Eingabeattributexemplaren mitibereinstimmt und alle Gleichun-
gen des Gleichungssystems erfillt. Man nennt eine Atgitaummatik deshallvohlgeformtwenn das
GleichungssysterGLS(t) fur keinen Ableitungsbaurmder zugrundeliegenden kontextfreien Gramma-
tik rekursiv ist. In diesem Fall definieren wir die Semanti d\ttributgrammatik als die Abbildung,
die jedem Ableitungsbaumund jeder Vorbelegung der Eingabeattributexemplare die Attributierung
zuordnet, die auf diesen mit Gibereinstimmt und zusatzlich alle Gleichungen des Gleigesystems
GLS(¢) erfullt.

4.3.2 Einige Attributgrammatiken

Im Folgenden betrachten wir einige Ausschnitte aus Attglammatiken, die wesentliche Teilaufga-
ben der semantischen Analyse I6sen. Die erste Attributgratik zeigt, wie die Typen von Ausdriicken
mit Hilfe einer Attributgrammatik berechnet werden kdnnen

Beispiel 4.3.3 (Typuberprufung) Die AttributgrammatikA G, beschreibt die Typberechnung fir
Ausdriicke mit Wertzuweisungen, nullstelligen Funktiongen Operatorer-, —, x, / und Variablen
und Konstanten vom Tyint oderfloat bei einer C-artigen Programmiersprache mit explizitendBp
klarationen fur Variablen. Die Attributgrammatik hat fliedNichtterminalsymbold”, 7" und F' sowie
fur das Terminalsymbalonst ein Attribut typ, das Typen, in unserem Fall also die WerteoderFloat
annehmen kann. Die Grammatik kann leicht auf allgemeinersAicke mit Funktionsanwendungen,
Selektionen von Komponenten zusammengesetzter WerteZedgarn erweitert werden.
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E—var'=" E
E[1].env = E[0].env
E[0].typ = EI0].env var.id
E[0].ok = letx =var.id
in let 7 = E[0].env
in (7 # error) A (E[1].type C 1)

E— FaopT E—T
E[l]).env = E[0].env T.env = E.env
T.env = E[0].env E.typ = T.typ
E[0].typ = E[1].typ U T.typ E.ok =T.ok

E[0].0k = (E[1].typ C float) A (T.typ C float)

T — T mop F T —F
T[1].env = T[0].env F.env = T.env
F.env T1[0].en T.typ = F.typ
T10].ty 1]. typI_IFtyp T.ok = F.ok

T
[O].ok = (T[l].typ C float) A (F.typ C float)

F — (E) F — const

FE.env = F.env F.typ = const.typ

F.ityp = E.typ F.ok = true

F.ok = FE.ok

F — var F — var ()

F.typ = F.env var.id F.typ = (F.env var.id) ()
F.ok = (F.env var.id # error) F.ok = match F.env var.id

with 7 () — true
| _ —false

Das Attributenv der Nichtterminale®, T' und £ ist ererbt, wahrend alle anderen Attribute der Gram-
matik AG,p.s abgeleitet sind. Auf die Einflhrung eines speziellen agiteten Attributsok wie in der
Grammatik aus Beispiel 4.3.4 haben wir hier verzichtetelings sind die rechten Seiten der seman-
tischen Regeln nun nicht mehr notwendigerwéggal. So kann das Nachschlagen des Namens eines
Bezeichners in der Symboltabellev fehlschlagen. Auch liefert die rechte Seite der semargisch
Regel zu der dritten Produktion fiir den Operdtef den Wertint nur, wenn die Attributvorkommen
T'[1].typ und F.typ beide den Werlnt liefern. Andernfalls ist sie nicht definiert. Fur bestimrierte
nicht definiert zu sein, fassen wir implizit auf als eirfeghlerwertzurtick zu liefern. Da kein Operator
fur Fehlerwerte definiert ist, propagiert sich dieser welRegogramme, die zu solchen Fehlern fiihren,
kann der Ubersetzer gegebenenfalls zuriickweisen.

Attributgrammatiken beziehen sich auf die konkrete Syntdenn Operatorprazedenzen durch die kon-
textfreie Grammatik ausgedrickt werden, fuhrt das dazs dee kontextfreie Grammatik eine grofl3ere
Anzahl von Kettenproduktionen bendétigt, bei deren Anwergldie Werte der Attributexemplare im
Syntaxbaum vom oberen Knoten zu dem unteren Knoten (im Fafieererbten Attributen) oder vom
unteren Knoten zum oberen Knoten (im Falle von abgeleitgteibuten) kopiert werden miissen. Die-
ses Phanomen lasst sich an der Attributgrammatik,,,.., sehr gut beobachten. Deshalb treffen wir
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jetzt eine neue Konvention, die die Aufschreibung von Atttgrammatiken von den meisten identi-
schen Ubergaben befreit:

Bei Fehlen einer semantischen Regel fir ein ererbtes Attriibkommen auf der rechten Seite (ab-
geleitetes Vorkommen auf der linken Seite) wird eine idafite Ubergabe von einem gleichnamigen
ererbten Attributvorkommen auf der linken Seite (abgeteit Attributvorkommen auf der rechten
Seite) angenommen.

Naturlich muss im Fall der identischen Ubergabe an ein aitgéds Attribut der linken Seite genau ein
gleichnamiges abgeleitetes Attribut auf der rechten Seifereten. Die folgenden Beispiele benutzen
diese Konvention — zumindest fur Regeln— « X 3, deren rechte Seite nur ein Symbolenthalten,
dessen Attribute mit den Attributen der linken Seitéibereinstimmen.

Beispiel 4.3.4 (Verwaltung von Symboltabellen)Die AttributgrammatikAG scopes Verwaltet Sym-
boltabellen fur ein Fragment einer C-artigen imperativeraShe mit parameterlosen Prozeduren. Dazu
werden die Nichtterminale fir Deklarationen, Anweisund&liicke und Ausdriicke mit einem ererbten
Attribut env assoziiert, welches jeweils die aktuelle Symboltabelta&in

Bei der Berechnung der Symboltabellen beachten wir, dasbldudeklaration eines Bezeichners
innerhalb eines Blocks verboten sein soll, wahrend sierieraineuen Block erlaubt ist. Um dies zu
Uberprifen, sammeln wir in einem weiteren ererbten Attribune die Menge der bezeichner, die
bereits im aktuellen Block deklariert wurden. Das abgeteitAttribut ok soll mitteilen, ob alle ver-
wendeten Bezeichner korrekt deklariert und typkorrekiwegrdet wurden.

(decl) — (type) var; (block) — (decl) (block)
(decl).new = (var.id, (type).typ)  (decl).env = (block)|0].env
(decly.ok = true (block)[1].same = let (z,_) = (decl).new
in (block)[0].same U {x}

(decl) — void var () { (block) }  (block)[1].env = let (z,7) = (decl).new
(block).same = in (block)[0].env @ {x — 7}
(block).env = {decl).env @ (block)[0].0k = let (z,_) = (decl).new

{var.id — void ()} in if =(z € (block)[0].same)
(decl).new = (var.id, void ()) then (decl).ok A (block)[1].ok
(decl).ok = (block).ok else false
(stat) — E; (block) — (stat) (block)
E.env = (stat).enw (stat).env = (block)[0].env
(stat).ok = E.ok (block)[1].env = (block)[0].env

(block)[1].same = (block)[0].same

(stat) — { (block) } (block)[0].0k = ((stat).ok A (block)[1].0k)
(block).env (stat).env (block) — e
(block).same = 0
(stat).ok = (block).ok (block).ok = true

In der Beispielgrammatik wurde nur eine minimalistischerlge von Produktionen fur das Nichtter-
minalsymbol(stat) betrachtet.

Um eine vollstandige Grammatik zu erhalten, sind weitegBRktionen fur den Aufbau von Aus-
drucken wie z.B. in der Grammatik aus Beispiel 4.3.3 und Tgpalicken erforderlich. Fur den Fall,
dass die Programmiersprache auch Typdeklarationen ¢rlatbin weiteres ererbtes Attribut erforder-
lich, das die aktuelle Typumgebung verwaltet.

Die angegebenen Regeln sammeln die Deklarationen von fia&s rechts auf. Das schliel3t die
Verwendung einer Prozeduor dem syntaktischen Auftreten ihrer Deklaration aus. Sdeszeduren
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dagegen ingesamte®lock aufgerufen werden dirfen, in dem sie deklariert werthenotigen wir eine
modifizierte Attributgrammatik. Zur Unterscheidung vom détributgrammatikAG s.opes NENNEN WiIr
diese GrammatiklG copes+- FUr die Attributgrammatikd G .. pes+ Muss die Berechnung des Attributs
env SO modifiziert werden, dass bereits am Anfang eines Bloakslishe in dem Block deklarierten
Prozeduren zanv hinzu gefigt werden. Um diese Menge zu ermitteln, wird dahtteérminal block)

mit einem zusatzlichen abgeleiteten Attribaocs ausgestattet, wobei zu den Produktionen fir das
Nichtterminal(block) die folgenden semantischen Regeln hinzugefiigt werden:

(block) — ¢
(block).procs = ()

(block) — (stat) (block)
(block)[0].procs = (block)[1].procs

(block) — (decl) (block)
(block)[0].procs = match (decl).new
with (2, void()) — (block)[1].procs @ {x +— void()}
| _ — (block)[1].procs

Die in (block).procs aufgesammelten Prozeduren kdnnen dann bei den ProduktidieeBlocke ein-
fahren, zu der Typumgebun@lock).env hinzugefugt werden. Damit erhélt die Attributgrammatik
AG scopes+ die folgenden semantische Regeln:

(stat) — { (block) }
(block).env = (stat).env @& (block).procs

(decly — void var () { (block) }
(block).env = (decl).env @ (block).procs

Der Rest der Attributgrammatik G scopes+ Stimmt mit der AttributgrammatildG'scopes Uberein. Die
neuen semantischen Regeln sind insofern bemerkensvweehiealererbte Attribute eines Nichttermi-
nals auf der rechten Seite von Produktionen von abgelpitstizibuten desselben Nichtterminals ab-
hangen. O

Attributgrammatiken kénnen auch eingesetzt werden, unsziwéncode oder sogar direkt Code, z.B.
fur virtuelle Maschinen zu erzeugen, wie wir sie in unserastem BandUbersetzerbau: Virtuelle
Maschinerbetrachtet haben. Die Code-Generierungsfunktionen, ilidavt vorstellten, sind rekursiv
Uber der Struktur von Programmen definiert und verwendeorimditionen Uber das Programm wie
z.B. die Typen der in einem Programmfragment sichtbareialten, welche sich ebenfalls elegant
mit Hilfe von Attributgrammatiken berechnen lassen. Alsspéel, wie eine solche Codeerzeugung mit
Attributgrammatiken implementiert werden kann, betraohwir als besonders vertracktes Teilproblem
die Codeerzeugung fir Boolesche Ausdrickekunitzschlussauswertung

Beispiel 4.3.5Wir betrachten die Codeerzeugung fir eine virtuelle Maseliihnlich der CM aus
dem BucHJbersetzerbau: Virtuelle MaschinegRer von der AttributgrammatiBoolExperzeugte Code
fur einen Booleschen Ausdruck soll die folgenden Eigenféehdaben:

es werden nur Lade-Befehle und bedingte Spriinge generiert;

fur die Booleschen Operatoren vV und— werden keine Befehle erzeugt;

die Teilausdricke des Ausdrucks werden von links nach seiggewertet;

von jedem (Teil-)Ausdruck werden nur die kleinsten Teitiniske ausgewertet, die den Wert des
ganzen (Teil-)Ausdrucks eindeutig bestimmen.
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Fiir den Booleschen Ausdru¢k A b) VV —¢ mit Booleschen Variablem, b undc wird etwa die folgende
Befehlsfolge erzeugt:

load a
jumpf iy jump-on-false
load b
jumpt i2 jump-on-true
l1: loadc
jumpt 3
l>:  Fortsetzung, falls der Ausdruckue liefert
l3:  Fortsetzung, falls der Ausdrudklse liefert

Die AttributgrammatilBoolExpmuss Sprungziele (Marken) fir Teilausdriicke erzeugen igsgdar-
ken an die primitiven Teilausdriicke transportieren, vomesheaus man diese Marken anspringen kann.
Jeder Teilausdruck oderT erhalt die Markefsucc des Nachfolgers, wenn der Ausdruck sichfaige
auswertet, sowie die Markeucc des Nachfolgers, wenn er sich mue auswertet. Aul3erdem wird im
abgeleiteten Attribucond berechnet, in welcher Beziehung der Wert des ganzen Aussiricdem
Wert seines am weitesten rechts stehenden Bezeichnets steh

e Hat jcond bei einem Ausdruck den Wettue, heil3t das, dass der Wert des Ausdrucks gleich dem
Wert des letzten Bezeichners des Ausdrucks ist, der bei dsfitihrung geladen wird.

e Hatjcond dagegen den Weftlse, ist der Wert des Ausdrucks die Negation des Wertes degitetzt
geladenen Bezeichners des Ausdrucks.

Entsprechend wird nach dem Erzeugen elnad-Befehls fir den letzten Bezeichner eines Ausdrucks
die Marketsucc mit einemjumpt angesprungen, fallgond = true ist, bzw. mit einemumpf, falls
jeond = false ist. Fur diese Auswahl verwenden wir die folgende Hilfsftiok:

gencjump (je, 1) = if jc then (jumptl) else (jumpfl)

Um einen Kontext fir Boolesche Ausdriicke zur Verfigung aliest, nehmen wir in der Gram-
matik eine Produktion fir zweiseitige bedingte Anweisumfazu. Die Markenisuce und fsuce der
Bedingung bezeichnen dann die Anfangsadressen des CodkEnttien bzw. else Teil der bedingten
Anweisung. Am Ende der Bedingung soll ein bedingter Sprung elseTeil erzeugt werden. Dieser
testet die Bedingung’ auffalse. Deswegen wird der Funktiogencjump als erster Parametetjcond
Ubergeben. Damit erhalten wir:
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(if _stat) — if (F) (stat) else (stat)

E.tsucc = new()
E.fsucc = new()
(if _stat).code =  let t = E.tsucc

inlet e = F.fsucc

in let f = new()

in F.code “gencjump (=FE.jcond,e)”
t: " (stat)[1].code”jump [~

e: "(stat)[2].code”
f:
E - T
E — FEorT
E[1].tsucc = E[0].tsucc T.tsucc = E[0].tsucc
E[1].fsucc = new() T.fsucc = E[0].fsucc
E[0].jcond = T'jcond
E[0].code = lett = E[1].fsucc

in E[1].code"gencjump (E[1].jcond, E[0].tsucc)”

“T.code
T - F
T — Tand F
T[1].tsucc = new() F.tsucc = T'[0].tsucc
T[1].fsuce = T[0].fsucc F.fsucc = T0].fsucc
T10] jCOTLd = F.jcond
T[0].code =let f = T[1].tsucc
in T[1].code” gencjump (—T[1].jcond, T[0].fsucc)”
f: "F.code
F — not I
F[1].tsucc = F[0].fsucc
F[1].fsucc = FI0].tsucc
F[0].code = FI1].code
F[0].jcond = —F[1].jcond
F — var

F.jcond = true
F.code = load var.id

Dabei bezeichnet die Infix-Operatiodie Konkatenation von Code-Fragmenten. Diese Attributgra
matik istnicht normalisiert: zur Berechnung des abgeleiteten Attrilautis der linken Seitefstat der
ersten Produktion wird z.B. auf die ererbten Attributecc und fsucc des Nichtterminald” auf der
rechten Seite zugegriffen. Der Grund ist, dass die beiderb&n Attribute mit Hilfe von Aufrufen
einer Funktiomew() berechnet werden, die bei jedem erneuten Aufruf eiméereSprungmarke ge-
neriert. Weil sie implizit einerglobalenZustand veréndert, ist die Hilfsfunktiarew() damit streng
genommen auf der rechten Seite einer semantischen Regacharugelassen! Hier sind prinzipiell
zwei Losungen denkbar:

e Der globale Zustand, also z.B. ein Zahler der bereits vengeb Marken, wird mit eigenen Attribu-
ten durch den Syntaxbaum geschleust. Die Generierung méuen Marke greift dann auf diesen
Zahler zu und muss nicht mehr auf einen externen globalera@dzugreifen. Der Nachteil dieses
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Vorgehens ist, dass die eigentliche Logik innerhalb derilAttgrammatik durch die Hilfspradikate
verschleiert wird.

e Wir verwenden die Hilfsfunktiomew() wie in der Beispielgrammatik angegeben. Dann mussen
wir jedoch auf die Normalisierung einiger semantischerdRegerzichten, da Funktionsaufrufe
mit Seiteneffekten nicht dupliziert werden dirfen. Weitarmissen wir uns vergewissern, dass
bei unterschiedlichen Auswertungsreihenfolgen der Buteéxemplare eines Syntaxbaums, wenn
schon nicht digyleiche so doch zumindest stets eiakzeptabléttributierung berechnet wird.

4.4 Die Generierung von Attributauswertern

In diesem Abschnitt befassen wir uns mit der Auswertung vtriluten, genauer Attributexemplaren,
in Syntaxbaumen. Eine Attributgrammatik definiert fur jedgyntaxbaunt der zugrundeliegenden
kontextfreien Grammatik ein GleichungssystéinS(¢). Die Unbekannten dieses Gleichungsystems
sind die Attributexemplare zu den Knoten des Syntaxbaumghmen wir an, die Attributgrammatik
sei wohlgeformt. Dann ist das Gleichungssystem nicht ikuGleichungssysteme, die nicht rekursiv
sind, kdnnen durch ein Eliminationsverfahren geldst werttejedem Eliminationsschritt wird ein At-
tributexemplar ausgewahlt, das nur von bereits berechretemplaren abhéngt und dann sein Wert
berechnet. Ein solcher Attributauswerter ist insofern tginamischals keinerlei Informationen dar-
Uber ausgenutzt wird, woraus das Gleichungssy§iefit) generiert wurde. Einen solchen Auswerter
beschreiben wir im ndchsten Abschnitt.

4.4.1 Bedarfsgetriebene Auswertung der Attribute

Einen einigermalen effizienten dynamischen Attributauswéir wohlgeformte Attributgrammatiken
erhalten wir, indem wir Atributexemplatedarfsgetriebeauswerten.

Bedarfsgetriebene Auswertung bedeutet, dass auf diengiggiBerechnung der Werte samtlicher
Attributexemplare verzichtet wird. Stattdessen wird digsivertung durch eingVertanfragean ein
Attributexemplar angesto3en. Dazu implementieren wie egkursive Funktiorolve, die fur einen
Knotenn und ein Attributa des Symbols am Knotem aufgerufen wird. Die Auswertung tberpruft
zuerst, ob fur das nachgefragte Attributexemplarbereits ein Wert berechnet wurde. Ist dies der Fall,
wird dieser Wert zurtick geliefert. Andernfalls wird die Behnung des Werts fiir.a angestof3en. Diese
Berechnung wird méglicherweise die Werte weiterer Attidsemplare nachfragen, deren Auswertung
dann rekursiv angestof3en wird. Diese Strategie hat zureFaolgss zu jedem Attributexemplar des
Syntaxbaums hochstens einmal die rechten Seite einerefefitien semantischen Regel ausgewertet
wird. Die Auswertung von Attributexemplaren, diee nachgefragt werden, wird ganz vermieden.

Um diese Idee umzusetzen, werden vor der ersten Wertarditbgattributexemplare, die nicht
vordefiniert sind, mit dem Wekindef initialisiert. Jedes mit einem Wedtvorbelegte Attributexemplar
wird auf den WerWalue d gesetzt. Fir die Navigation im Syntaxbaum greifen wir aeffostfixope-
ratoren[z] zurtick, mit denen wir von einem Knotenzu seinen-ten Nachfolgern navigieren knnen
(bzw. firi = 0 bein bleiben). Weiterhin bendtigen wir einen Operaather, der fir einen Knotem
das Paa(n’, j) zuruck liefert, das aus dem Vaterdes Knotens besteht zusammen mit der Informa-
tion, in welcher Richtung, von’ aus betrachtet; zu finden ist, d.h. die angibt, das wievielte Kind der
Knoten vom Vaterknoten’ ist. Um die Funktiorsolve zur rekursiven Auswertung zu implementieren,
bendtigen wir eine Funktioeval. Ist p die Produktion, die am Knotem angewandt wurde, und

fpli1].a1, ..., plir].ar)

die rechte Seite der semantischen Regel fiir das Attribktwomenp[i].a, dann lieferteval n (i,a)
den Wert vonf zuriick, wobei fur jedes bendétigte Attributexemplar erstiEunktionsolve aufgerufen
wird, d.h.

eval n (i,a) = f(solve n[i1] a1, ...,solve nli,] a,)

Simultan rekursiv mit der Funktiogval wird die Funktionsolve implementiert durch:
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solve n a = match n.a
with Valued — d
| Undef — if b€ S(symb(n))
then letd=-evaln (0,a)
inlet = n.a «— Valued
ind
else let (n,j') = father n
in let d’ = eval v’ (j',a)
inlet = n.a « Value d’

ind

Die Funktionsolve Uberpruft, ob das Attibutexemplara im Syntaxbaum bereits einen Wert hat. Ist
das so, wird dieser Wert zurtickgeliefert. Hat das Attrikateplarn.a noch keinen Wert, ist.a mit
Undef markiert. In diesem Fall wird die zugehoérige semantischgeR&ir n.a gesucht.

Ist a ein abgeleitetes Attribut des Symbols am Knotgrgibt es eine semantische Regel zu der
Produktionp am Knotenn. Die rechte Seite¢f dieser Regel wird dabei so modifiziert, dass nicht direkt
auf die entsprechenden Attributexemplare zugegriffendem stattdessen fur diese jeweils erneut die
Funktionsolve fur den Knotem aufgerufen wird. Ist der Weri fir das Attributexemplan.a ermittelt,
wird er in dem Attributexemplai.a abgelegt und zusatzlich als Ergebnis zurlick geliefert.

Ist a ein ererbtes Attribut des Symbols am Knoterwird die semantische Regel fiira nicht von
n, sondern vom Vater von bereitgestellt. Sei’ der Vater vonn undn dasj’-te Kind vonrn'. Dann
wird bei der Produktion’ am Knotenn’ die semantische Regel fir das Attributvorkomméli’].a
ausgewahlt. Deren rechte Seite wird erneut so modifiziasss gor jedem Zugriff auf das entsprechende
Attributexemplar die Funktiosolve fir den Knotenn’ aufgerufen wird. Der berechnete Wert wird
wieder im Attributexemplan.a abgespeichert und als Riickgabewert zurtickgeliefert.

Ist die Attributgrammatik wohlgeformt, berechnet der béstzetriebene Auswerter in jedem Syn-
taxbaum fir jedes Attributexemplar stets den richtigentWest die Attributgrammatik nicht wohlge-
formt, gibt es Syntaxb&ume, fiir die das zugehdrige Gleighsystem rekursiv ist. I$tso ein Syntax-
baum, gibt es in einen Knotem und ein Attributa ann, so dass:.a mittelbar oder unmittelbar von
sich selbst abhangt. Der Aufredlve n a wird dann moglicherweise nicht terminieren. Diese Nidhtte
minierung kann vermieden werden, indem an einem Attritergar, dessen Auswertung angestol3en,
aber noch nicht beendet ist, eine gesonderte Markie€iatigd angebracht wird. Trifft die Funktion
solve auf ein Attributexemplar, das mifalled markiert ist, kann die Berechnung sofort abgebrochen
und eine Fehlermeldung zurlick geliefert werden (siehe &ég?).

4.4.2 Statische Vorberechnungen fur Attributauswerter

Dynamische Attributauswertung wie das Verfahren desdatZbschnitts sind sehr flexibel, nutzen
jedoch keinerlei Wissen tber die vorliegende Attributgnaatik aus.

StatischeAttributauswertungsverfahren dagegen versuchen, secKelntnis der funktionalen Ab-
hangigkeiten innerhalb der semantischen Regeln einemRtiott zu Nutze zu machen. Ein Attribut-
vorkommerpli].a bei einer Produktiop hangt von einem Vorkommeri;|.b anp funktional ab, wenn
plj].b ein Argument fur die semantische Regel yoftir p[i].a ist.

Diese Abhangigkeiten bestimmen die Abhangigkeiten zveadkttributexemplarenim Gleichungs-
systemGLS(t). Werden die funktionalen Abhangigkeiten zwischen Attrilmukommen bericksichtigt,
kénnen gegebenenfalls die Attributexemplare gemal eiatsch bestimmteBesuchsreihenfolgeo
auswertet werden, dass bei der Auswertung eines Attributpiars die Werte der Attributexemplare,
auf welche die zugehorige semantische Regel zugreiftjtbamrliegen. Betrachten wir noch einmal
Abbildung 4.6. Die Attributauswertung erfordert ein Zusaenspiel von Berechnungen, dakal an
einem Knotem und seinen Nachfolgern, ..., n; stattfinden, und solchen in der Umgebung. Eine
lokale Berechnung eines (Exemplars eines) definierendgtolomens an dem Knotery, der mit X,
beschriftet ist, stellt der lokalen Berechnung am Knotearbhlb einen neuen Wert zur Verfligung.
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Eine Berechnung eines Attributexemplars am gleichen Knotelie oberhalb stattfindet, macht einen
neuen Wert verflgbar, der eventuell wieder neue lokaled@enengen gemal den semantischen Regeln
fur die Produktiorp : X, — X; ... X, ermdglicht. Ein &hnlicher Datenaustausch findet Gber die
Attributexemplare an den Knotem, ..., n, mit den darunter vorgenommenen Berechnungen statt.
Soll dieses Zusammenspiel statisch geplant werden, migseobalenfunktionalen Abhangigkei-
ten zwischen Attributexemplaren analysiert werden. Anggpunkt fiir die Berechnung der globalen
funktionalen Abhéangigkeiten sind die produktionslokafanktionalen Abhangigkeiten. Wir fiihren
folgende Begriffe ein.

Fur eine Produktion sei V(p) die Menge der Attributvorkommen ip. Die semantischen Re-
geln zur Produktior definieren auf der Meng¥(p) die RelationDp(p) C V(p) x V(p) der pro-
duktionslokalerfunktionalen Abh&ngigkeiten. Die Relatidip(p) enthalt ein Paafp|[j].b, p[i].a) von
Attributvorkommen genau dann, wepfy].b in der rechten Seite einer semantischen Regepffilira
vorkommt.

samé env @(

e stat) ok

Abb. 4.7. Die produktionslokale Abhangigkeitsrelation zur Prodoiktblock — stat block ausA G scopes -

'samel envi block "ok

(decl e same e  block ok

Abb. 4.8. Die produktionslokale Abhangigkeitsrelation zur Prodoiktblock — decl block auSAG scopes -

m lenv|( F )[typ]

Abb. 4.9. Die produktionslokale Abhangigkeitsrelation zur Prodolktl” — 7' mop F ausAG ypes-

Beispiel 4.4.1 (Fortfihrung der Beispiele 4.3.4 und 4.3.3Yur besseren Lesbarkeit stellen wir At-
tributabhéangigkeitsrelationen immer zusammen mit demrwmdeliegenden syntaktischen Struktur,
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lenv|( F )[typ

var

Abb. 4.10. Die produktionslokalen Abhangigkeitsrelationen der Rkdnen i — const und F' — var aus
Athpes-

d.h. der Produktion oder dem Syntaxbaum dar. Die Abhéngggkéationen fir die Produktionen
block — stat block und block — decl block ausAG scopes z€igen die Abb. 4.7 und 4.8. Die pro-
duktionslokalen Abhangigkeitsrelationen zur AttribagmmatikA G ,,,e Sind alle sehr einfach: es gibt
Abhangigkeiten zwischen dem Vorkommen des ererbten Atsitnv der linken Seite und den ererb-
ten Vorkommen der Attributenv der rechten Seite sowie zwischen den abgeleiteten Aténibigipy
und op der rechten Seite zu dem abgeleiteten Attrifgwtder linken Seite (siehe Abb. 4.9). Nur bei der
ProduktionF' — var ergibt sich eine Abhéangigkeit zwischen den Attributery und ¢yp des Nichtter-
minals F' (siehe Abb. 4.10). O

In Attributgrammatiken in Normalform sind die Argumenteden semantischen Regeln der definieren-
den Vorkommen immer angewandte Attributvorkommen. Ddshaben alle Wege in allen produkti-
onslokalen Abhangigkeitsrelationen die Lange 1, und esagibh keine Zykel der Foritpl[i].a, p[i].a).
Das Vorliegen der Normalform erleichtert damit einige Betitungen. Wenn nicht anders gesagt, ge-
hen wir im Folgenden immer von Attributgrammatiken in Noffoan aus.

Die produktionslokalen Abhangigkeiten zwischen Attrimrkommen in Produktionen fihren zu
Abhéangigkeiten zwischen Argumentexemplaren in den Syrétamnen der Grammatik. Seein Baum
der kontextfreien Grammatik, die unserer Attributgramknat Grunde liegt. Dieindividuelle Ab-
héngigkeitsrelation auf der Mend&t) der Attributexemplare vony Dt(t), erhalt man durclnstanti-
ierungder produktionslokalen Abhangigkeitsrelationen deramgewendeten Produktionen. Fir jeden
Knotenn in ¢, an dem die Produktiopangewendet wurde, enthalt die Relatibn(¢) genau die Paare

(n[j]-b, n[i].a) mit (p[4].b, pli].a) € Dp(p).

Beispiel 4.4.2 (Fortfihrung von Beispiel 4.3.4)Die Abhangigkeitsrelation zu dem Syntaxbaum der
Anweisung{ int z; = = 1; } gemaR der Attributgrammatil G .,,.s zeigt Abbildung 4.11. Der
Einfachheit halber wurde angenommen, dass sich das Nictittal type direkt zu dem Basistyjnt
und sich das Nichttermindl fir Ausdricke direkt zu dem Terminabnst ableiten lassen. O

Eine RelationR auf einer Menged nennen wir zyklisch, wenn ihre transitive Hille ein Péara) ent-
halt. Andernfalls nennen wir die Relatigd azyklisch Eine Attributgrammatik nennen wayklenfrej
wenn alle individuellen Abhangigkeitsrelationen der fatitgrammatik azyklisch sind. Eine individu-
elle Abhangigkeitsrelatiod¢(t) ist genau dann azyklisch, wenn das Gleichtungssy€k§it), das
wir in 4.3.1 fuir einen Ableitungsbaumeingefiihrt hatten, nicht rekursiv ist. Unter dieser latzBe-
dingung nannten wir eine Attributgrammatik wohlgeformiséist eine Attributgrammatik genau dann
wohlgeformt, wenn sie zyklenfrei ist.

Betrachten wir einen Ableitungsbaunmit WurzelmarkierungX wie in Abbildung 4.12. Die Ex-
emplare der ererbten Attribute an der Wurzel fassen wirial&thgabe fut auf und die Exemplare der
abgeleiteten Attribute an der Wurzel als die Ausgabetvdbas Exemplar vod an der Wurzel hangt
(transitiv) nur von dem Exemplar vanan der Wurzel ab. Ist der Wert des Exemplars vdrekannt,
kann ein Attributauswerter ihhinabsteigen und mit dem Wert fiir das Exemplar ¥aturiickkehren,
da es weitere Abhangigkeiten von Exemplaren von auf3ethdib nicht durch: gehen, nicht gibt. Das
Exemplar vore an der Wurzel hédngt von den Exemplaren voundb an der Wurzel ab. Liegen beide
Werte vor, kann die Auswertung des Exemplars vangestol3en werden. Diese Situation beschreibt
die vont induzierteuntere charakteristische Abhangigkeitsrelatiam X .
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[ oK

decl

int

S
ons 58

Abb. 4.11. Die individuelle Abhangigkeitsrelation fir den Syntaxbaau { int z; = = 1; } bzgl. der Attribut-
grammatikA G scopes -

E@E Le] o] [e] O [a] [€]

/)N
/N

Abb. 4.12. Attributabhangigkeiten in einem Syntaxbaum firund die induzierte untere charakteristische Ab-
hangigkeitsrelation.

ok

Seit ein Syntaxbaum fir ein Symbd{ mit Wurzeln. Dann besteht die voninduzierte untere
charakteristische Abh&ngigkeitsrelati®a(X) fur X auf der MengeA(X) der Attribute vonX aus
allen Paarerja, b) von Attributen, fir die das Padn.a,n.b) von Attributexemplaren an der Wurzel
n vont in der transitiven Hille der individuellen Abhangigkeékation D¢ (¢) liegt. Insbesondere ist
damit

Ri(X) CT(X) x S(X).

samét e block|_ok

Abb. 4.13. Untere charakteristische Abhahngigkeitsrelatiorbizigk.
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Beispiel 4.4.3 (Fortfihrung von Beispiel 4.4.2)Die von dem Unterbaum der Wurzel vomit Wur-
zel block aus Beispiel 4.4.2 induzierte untere charakteristiscHatRa fur das Nichtterminablock ist
in Abbildung 4.13 dargestellt. O

Lemma 4.1.Fir eine Attributgrammatik sind die folgenden Aussageniadent:

1. Fur jeden Syntaxbautrist die untere charakteristische AbhangigkeitsrelatiphX ) (X das Sym-
bol an der Wurzel vom) azyklisch;
2. Fiir jeden Syntaxbauirist die Abh&ngigkeitsrelatio®¢(t) azyklisch.

Im Unterschied zu der Menge der Abhangigkeitsrelationearedttributgrammatik ist die Menge der
unterenAbhangigkeitsrelationen notwendigerweise endlich, wiglsich nur auf die Menge der Attri-
bute einzelner Nichtterminale bezieht. Indem wir die Mealijer unteren Abhangigkeitsrelationen be-
rechnen, kdnnen wir damit entscheiden, ob flr jeden Syataxiy der Abhangigkeitsrelationet(t)
azyklisch ist und damit der bedarfsgetriebene Attributgarger immer terminiert.

Sei X ein Symbol mit einer Mengel von Attributen. Fir eine RelatioR C .A? undi > 0 und
eine Produktion definieren wir die Relatiot®[p, i] durch

Rlp,i] = {(pli].a, p[i].b) | (a,b) € R}

Betrachten wir nun eine Produktign: X — X ... X} FUr eine bindre Relatios C V(p)?
auf der Menge der Attributvorkommen der Produktjodefinieren wir weiterhin die folgenden zwei
Operationen:

St =U{s|j>1} (transitive Hiille)

m:(S) = {(a,b) | (p[i].a,pli].b) € S} (Projektion)

Die Projektion gestattet uns, aus einer Abhangigkeitsogiditir Attributvorkommen einer Produktion
p die induzierten Abhangigkeiten zwischen den einzelneritAtten eines Symbols zu extrahieren, das
in der Produktiorp vorkommt. Damit konnen wir den Effep]* der Anwendung der Produktign
auf AbhangigkeitsrelationeRy, ..., Ry, fur die Symbolvorkommenl[i] auf der rechten Seite van
definieren durch:

[Pl (R, R) = mo((Dp(p) U Ri[p, 1] U ... U Ri[p, k) ™)

Die Operatior{p]* nimmt die lokale Abhangigkeitsrelation der Produktjpund fiigt die (geeignetin-
stantiierten) Abhangigkeitsrelationen fiir die Symbokammen in der rechten Seite hinzu. Von dieser
Relation wird der transitive Abschluss gebildet, welchanl auf die Attribute der linken Seite ven
projiziert wird. Wird die Produktiop an der Wurzel eines Syntaxbaumangewendet, und sind die
Relationen/y, ..., Uy die unteren Abhangigkeitsrelationen fur die TeilbAumesuder Wurzel von,
dann ergibt sich die untere charakteristische Abhangigtedation fur: gerade durch

Ui(X) = [p]*(Uy,...,Us)

Die Mengeri/(X), X € V, aller unteren Abhangigkeitsrelationen fir Nichtterniéyanbole X erge-
ben sich als die kleinste Losung des Gleichungssystems:

) U(a) ={0}, a€Vr
UX) = {[p]*(Uy,...,U) |p: X = X1... X € PU; €cUX)}, X €Vy

Dabei sindVr, Viy und P die Mengen der Terminal- und Nichtterminalsymbole bzw. Berduktio-
nen der kontextfreien Grammatik, die der Attributgraminati Grunde liegt. Jede rechte Seite dieser
Gleichungen istnonotonin jeder Unbekanntei (X;), von der sie abhangt. Weil die Menge aller tran-
sitiven binaren Relationen auf einer endlichen Menge ehdit, ist auch die Menge ihrer Teilmengen
endlich. Deshalb kénnen wir iterativ die kleinste Losung @Geichungssystems und damit fir jedes
SymbolX die Menge aller unteren AbhéngigkeitsrelationenXiuberechnen. Indem wir die auftreten-
den Relationen auf Zyklenfreiheit Uberprifen, kdnnen wiseheiden, ob die Abhangigkeitsrelationen
aller Syntaxbaume zyklenfrei sind und die Attributgramikndaimit wohlgeformt ist.
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Satz 4.4.1Es ist entscheidbar, ob eine Attributgrammatik wohlgefdatoder nicht. O

Um Wohlgeformtheit zu entscheiden, berechnen wir sangligiteren Abhangigkeitsrelationen der At-
tributgrammatik. Diese Menge ist zwar endlich, kann jedexponentiell in der Anzahl der verwende-
ten Attribute wachsen. Praktisch ist die Uberpriifung dekl@yfreiheit damit nur durchfiihrbar, wenn
entweder die Anzahl der verwendeten Attribute klein istrddejedes Symbol nur wenige untere Ab-
hangigkeitsrelationen auftreten. Im Allgemeinen ist dgyanentielle Aufwand allerdings unvermeid-
bar, da das Problem, fur eine Attributgrammatik Zyklerfegi nachzuweiserE XPTIMEvollstandig
ist.

In vielen Attributgrammatiken gibt es zwar gegebenenfalhrere untere charakteristische Ab-
hangigkeitsrelationen zu einem Nichtterminalsymigldiese sind jedoch alle in einer gemeinsamen
transitiven azyklischen Abhéngigkeitsrelation enthalte

Beispiel 4.4.4Betrachten wir dazu etwa die Attributgrammatiks ;..,.s aus Beispiel 4.3.4. Dann gibt
es fur das Nichttermindllock die folgenden unteren charakteristischen Abhangiglaésonen:

1 0

(2) {(same, ok)}

(3) {(env,ok)}

(4) {(same, ok), (env, ok)}

Hier sind die ersten drei Abh&ngigkeitsrelationen saimilicder vierten enthalten.O

Um fir jedes SymboK eine transitive Relation zu berechnen, die alle untereregteristischen Ab-
hangigkeiten furX enthalt, stellen wir das folgende Gleichungsystem Ubestti@en Relationen auf:

(R)  R(a) =0, acVr
RX) = LI RXD, .. R(X)) [ p: X — X1... X, € P}, X € Vy

Die Ordnungsrelation auf transitiven Relationen ist digrmengenrelatiorC. Beachten Sie, dass die
kleinste obere Schranke der transitiven RelatioRea S jedoch nicht einfach deren Vereinigung ist.

Vielmehr gilt:
Us=Usr

d.h. nach der Vereinigung der Relationen muss noch einredraisitive Hulle gebildet werden. Fur
jede Produktiory ist die Operation[p]* monoton in jedem ihrer Argumente. Deshalb besitzt das
Gleichungssystem eine kleinste Losung. Weil es nur endiiele transitive Relationen auf der Men-
ge der Attribute gibt, lasst sich diese Lésung durch einerailven Algorithmus berechnen. Seien
UX),X € V,undR(X), X €V, die kleinsten Losungen der Gleichungssystébigbzw. (R). Mit
Induktion Uiber die einzelnen Iterationen des Fixpunktatgmus lasst sich zeigen, dass fiir allec V'

R(X) 2 Ju(x)

gilt. Wir schlie3en, dass alle charakteristischen untétgmngigkeitsrelationen der Attributgrammatik
azyklisch sind, falls nur alle Relationg(X ), X € V, azyklisch sind. Eine Attributgrammatik, bei der
alle RelationerR (X), X € V, azyklisch sind, heilfbsolut zyklenfreiJede absolut zyklenfreie Attri-
butgrammik ist folglich wohlgeformt. Das bedeutet, dagsafisolut zyklenfreie Attributgrammatiken
der Algorithmus zur bedarfsgetriebenen Attributauswegtstets terminiert. Mit dem Losen des Glei-
chungssystem@) haben wir damit ein polynomielles Kriterium identifiziedias die Anwendbarkeit
der bedarfsgetriebenen Attributauswertung garantiert.

Analog zu deunterencharakteristischen Abhéangigkeitsrelation des Vorkomsegmes Symbol&
an einem Knotem in einem Ableitungsbaumlasst sich auch dieberecharakteristische Abhangig-
keitsrelation zuX definieren. Diese wird durch die Attributabh&ngigkeitea dberen Baumfragments
zun vermittelt. Zur Erinnerung: das obere Baumfragment ¥amn ist der Baum, den wir erhalten,
indem wir aug den Teilbaum mit Wurzeb durch den Knotem ersetzen. Dieses obere Baumfragment



168 4 Semantische Analyse

bezeichnen wir mit\n. Sei Dt(t\n) die individuelle Abhangigkeitsrelation des oberen Bawagifr
ments, d.h. die Menge aller Padre .a, no, b) der individuellen Abh&ngigkeitsrelatiabi¢(¢), fur die
sowohln; wie ny im oberen Baumfragmentn liegen. Dann besteht die obere charakeristische Ab-
hangigkeitsrelatiod; , (X) fir X am Knotem in ¢ aus allen Paarefu, b) € A(X) x A(X), fur die

das Paatn.a,n.b) in der transitiven Hille vorDt(¢\n) liegt (siehe Abb. 4.14). Auch fur die Menge
O(X) aller moglichen oberen charakteristischen Abhéngigtedationen des Symbol§ l&sst sich ein
Gleichungssystem Uber Mengen transitiver Relationentellda (siehe Aufgab@?).

L] [o] COLe] [a] [€]

La] [2] GO [e] [a] [e]

Abb. 4.14. Attributabhangigkeiten in einem oberen BaumfragmentXtund die induzierte obere charakteristi-
sche Abhéngigkeitsrelation.

4.4.3 Besuchsgesteuerte Attributauswertung

Der Vorteil eines statisch generierten Attributauswertiéber den bedarfsgetriebenen dynamischen
Auswerter des letzten Abschnitts ist, dass das VerhaltsrAdswerters an jedem Knoten bereits zur
Generierungszeit festgelegt wird: der Test zur Ausweaai an jedem Attributexemplar, ob es be-
reits ausgewertet ist, entfallt.

Die grof3te Klasse von Attributgrammatiken, fur die wir dier@rierung statischer Attributaus-
werter beschreiben, ist die Klasse digieordneterodersimple-multi-visitAttributgrammatiken. Eine
Attributgrammatik heil3t-geordnef wenn es eine Abbildung gibt, die jedem Symbaok einetotale
Ordnung7 (X) C A? auf der MengeA der Attribute vonX zuordnet, die mit allen Produktionen
kompatibeiist. Das bedeutet, dass fir jede Produkfion X, — X ... X} der zugrundeliegenden
Grammatik die Relation

Dz (p) = (Dp(p) UT (Xo)[p, 0] U... UT (X)[p, k])*
azyklisch ist. Diese Aussage ist aquivalent dazu, dass
T(X;) = mi((Dp(p) U T (Xo)[p, 0] U ... UT (X)[p, k")
gilt fur alle i. Deshalb gilt insbesondere:
T(Xo) 2 [PIH(T(X1), ..., T(Xy))

Indem wir diese Ungleichung mit der Gleichung fiir die Unbaka X, im GleichungssysteniR)
aus dem letzten Abschnitt vergleichen, kdnnen wir folgeass die totale Ordnurf(X,) die Ab-
hangigkeitsrelatioR (X,) umfasst. DaZ (X,) eine totale Ordnung und damit azyklisch ist, ist die
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Attributgrammatik absolut zyklenfrei, wobei samtlich&#ben unteren Abhangigkeitsrelationensp
in 7 (X,) enthalten sind. Analog kann man zeigen, da$X) alle oberenAbhéngigkeitsrelationen
an X, umfasst.

Beispiel 4.4.5 (Fortfuhrung von Beispiel 4.3.4)Bei der Attributgrammatikd G scopes bieten sich fur
die Symbolestat, block, decl, E undvar die folgenden totalen Ordnungen auf den Attributmengen an:

stat || env — ok

block||same — env — ok

decl || new
FE env — ok
var id

O

SeiBr(X) € A(X)* die lineare Abfolge der Attribute vo gemaf der totalen Ordnufig X ). Diese
lineare Abfolge lasst sich faktorisieren in Teilfolgen aei ererbten bzw. rein abgeleiteten Attributen.
In unserem Beispiel ist diese Faktorisierung fur alle lidttaten Symbole sehr einfach: alle ererbten
Attribute stehen stets vor allen abgeleiteten Attributemallgemeinen kénnen einige ererbte Attribute
auch von anderen (zuvor) abgeleiteten Attributen abharig@mn erhalten wir eine Faktorisierung

BT(X) = IX,lsX,l . IX,TX SX,’!'X

wobeiIx,; € Z(X)" und Sx,; € S(X)* gilt fur allei = 1,...,rx und weiterhinlx; # e fir
t=2,...,Tx UndSX7i #efurz: 1,...,rx — 1.

Intuitiv bedeutet diese Faktorisierung der Folge (X), dass die abgeleiteten Attribute an jedem
Knoten eines Ableitungsbaums, der mitmarkiert ist, durch maximalyx Besuche berechnet werden
koénnen: bei der ersten Ankunft an dem Knoten vom Vaterkniiggen die Werte der ererbten Attribute
aus/x ; vor, wahrend vor der Ruckkehr zum Vater die Werte der abigédai geleiteten Attribute aus
Sx 1 ausgewertet werden. Entsprechend liegen beiem Besuch des Knotens die Werte der ererbten
Attribute auslx 1 . .. Ix ; vor und die abgeleiteten Attribute ads ; werden berechnet. Eine Teilfolge
Ix ;Sx ;vonB7(X)nennenwir eineBesuchvon X. Um zu bestimmen, welche Berechnung wéhrend
desi-ten Besuchs an einem Knoterund an den Nachfolgern des Knotenpassieren soll, betrachten
wir die Abhéngigkeitsrelatio®+ (p) fur die ProduktionXy, — X; ... Xy, die anmm angewendet wird.
Weil die RelationD(p) azyklisch ist, lasst sich zDD(p) eine lineare Anordnung finden. In unserem
Fall wéahlen wir eine Anordnung(p), die sich inBesuchdaktorisieren lasst. Insgesamt erhalten wir
so zu der RelatioD 7 (p) eine Besuchsreihenfolge

Br(p) = Bra(p) ... Br.rx, (D)

Die i-te Teilfolge Bt ; (p) beschreibt detailliert, was bei deisten Besuch eines Knotensan dem die
Produktionp : Xy — Xj ... X} angewendet wurde, passieren soll. Fir jedes Vorkommehterer
Attribute derX; (j > 0) in der Teilfolge muss nacheinander das entsprechendiudtgxemplar be-
rechnet werden. Nach der Berechnung der aufgelistetebtereAttributexemplare desten Besuchs
desj-ten Nachfolgers wird rekursiv dieser Nachfolger besuaim die Werte fir die abgeleiteten Attri-
bute, die deni’-ten Besuch zugeordnet sind, zu berechnen. Liegen die \dlerabgeleiteten Attribute
aller Nachfolger vor, die mittelbar oder unmittelbar zur&shnung der abgeleiteten Attribute desn
Besuchs der linken Seit&, erforderlich sind, werden deren Werte berechnet.

Um die Teilfolge Br ;(p) elegant beschreiben zu kénnen, fiihren wir folgende Abkigzein.
Seiw = aj...a eine Folge von Attributen des Nichtterminal§;. Dann bezeichne[jl.w =
pljl.a1 . ..plj].a; die zugehdrige Folge von Attributvorkommen jn Der i’-te Besuchlx, i Sx;
des;-ten Symbols der Produktignbezeichnen wir so durch die Folgg].(Ix, + Sx, ). Die Folge
Br i(p), aufgefasst als Folge von Attributvorkommen ygrhat dann die Form:
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Bt i(p) = pl0].Ix,.i
pli]-(Ix;, iy Sx;, i)

plirl-(Ux;, i, Sx;, i)
p[O] -SXg,i

fir eine geeignete Folge von Paargn, i), ..., (jr,i,). Sie besteht aus den Besuchen der Nichtter-
minalvorkommenX, , ..., X, der rechten Seite der Produktipndie in deni-ten Besuch der linken
Seite vorp eingebettet sind.

Seip eine Produktion undi(p[j1].a1,. .., p[j-]-a.) die rechte Seite der semantischen Regel fur das
Attributvorkommerp[j].a fUr eine totale Funktiorf. Fir einen Knotem im Syntaxbaum, an dem die
Produktionp angewandt wurde, definieren wir dann

evalpvj-ﬂ n= f(n[jl]'ala e 7n[j’l“]-ar)

Die Funktionereval, ; , verwenden wir, um aus derten Teilfolge B ;(p) der Produktiorp eine
Funktionsolve, ; zu generieren:

solve, ; n = forall (a € Ix, )
nlj1].a < evaly, j, o 1;

ViSiti1 n[]l],

forall (a € Ix; )
nljr].a «— evaly, ;. o m;

visit;, n[j.];

forall (a € Sx, i)

n.a < evaly 0.4 1;

Beispiel 4.4.6 (Fortfihrung von Beispiel 4.3.4)Die produktionslokale Abhangigkeitsrelation fur die
Produktionblock — decl block erhalten wir aus der Relation in Abbildung 4.8, indem wir ditalen
Ordnungen auf den Attributvorkommen zu den einzelnen Syembloinzufligen. Insgesamt lasst sich
diese Relation in die folgende totale Ordnung einbetten:

block[0].same — block[0].env —

decl.new —

block[1].same — block[1].env — block[1].0k —
block[0].0k

Gemal dieser totalen Ordnung steigt der Auswerter zuedgrinreilbaum fir das Nichttermindecl
ab, um den Wert des Attributsew zu berechnen. Damit kdnnen die ererbten Attribute des Migii-
nal block der rechten Seite der Produktion berechnet werden. Eingtpst den Teilbaum fur dieses
Nichtterminal erlaubt dann, den Wert des abgeleitetentiits ok dieses Nichtterminals zu bestimmen.
Damit liegen alle Werte vor, um den Wert des abgeleiteteribtts ok der linken Seite der Produktion
zu berechnen. O

Die Auswertungsreihenfolgenirsit; werden so gewdahlt, dass der Wert jedes Attributexemplgfsb
bereits vor jedem lesenden Zugriff berechnet wurde. Diekffanensolve, ; sind simultan rekursiv
untereinander und mit den Funktionésit,. Fir einen Knotem seiget_prod n die Produktion, die an
n angewandt wurde od@tull, falls » ein Blatt ist, das mit einem Terminalsymbol oddyeschriftet ist.
Ist p1, ..., pm €ine Anordnung der Produktionen der Grammatik, dann iskdigtionvisit; gegeben
durch:
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visit; = match get_prod n
with Null — ()

|  p1 — solve,, in

|  pm — solve,, ;i n

Fur einen Knotem Uberprift die Funktiorvisit;, ob n ein Blatt ist oder durch Anwendung einer
Produktion erzeugt wurde. Ist der Knoterdes Syntaxbaums ein Blatt, braucht der Auswerter nichts
zu tun, wenn wir annehmen, dass die abgeleiteten AttribateBtitter vorgangig mit einem Wert
initialisiert wurden. Dass ein Blatt ist, erkennt der Auswerter daran, dass der Ayfetifprod n den
WertNull zurtickliefert. Ist der Knoten des Syntaxbaums kein Blatt, liefert der Aufget prod n die
Produktionp;, die am Knotem im Syntaxbaum angewendet wurde. In diesem Fall wird die Bonk
solve, . ; flr den Knotem aufgerufen.

Sei S das Startsymbol der kontextfreien Grammatik, das derttgrammatik zu Grunde liegt.
BesitztS keine ererbten Attribute, dann bestdht (X') aus einer Anordnung alleine von abgeleiteten
Attributen, die in einem einzigen Besuch berechnet werB@nAuswertung samtlicher Attributexem-
plare in einem Syntaxbautmit Wurzeln, fur das Startsymba¥ wird dann durch den Aufrufisit; ng
erledigt.

Der Auswerter, den wir hier vorgestellt haben, lasst sichder Attributgrammatik zusammen mit den
totalen Ordnungeff (X ), X € V, in polynomieller Zeit generieren. Nicht jede Attributgrenatik
besitzt jedoch ein solches System kompatibler totaler @nden. Die Frage, ob eine beliebige Attri-
butgrammatik-attributiert ist, ist sicherlich invP, da geeignete totale Ordnung&iiX), X € V,in
polynonieller Zeitgeratenund dann auf Kompatibilitat geprift werden kdnnen. Ein wdgsh bes-
serer Algorithmus ist allerdings nicht bekannt: das Pnobliegt nicht nur in NP, sondern ist sogar
NP-vollstandig.

Praktisch gesehen, wird deshalb meist nur eine Unterktsmdegeordneten Attributgrammatiken
betrachtet, bei denen ein bestimmtes einfaches Verfalmapétible totale Ordnungeh(X), X € V,
liefert. Ausgangspunkt fur die Konstruktion ist das Gleingssystem:

(R R(X) = || {m((Dp(p) UR'(Xo)[p, 0] U... UR/(X)[p, k])F) |
p: Xo— X1... Xy, € P, )(:)(l}7 XeV

Uber dertransitivenRelationen auf Attributen, geordnet durch die TeilmengaidhungZ. Wir erin-
nern uns, dass die kleinste obere Schranke transitiveti®eta 2 € S gegeben ist durch:

s =Us*

Die kleinste Lésung des GleichungssystefRS) existiert, weil die Operationen auf den rechten Seiten
der Gleichungen monoton sind. Die kleinste Lésung lasktmsiit dem iterativen Verfahren berechnen,
das wir in Kapitel 3.2.5 etwa zur Berechnung viinst,-Mengen eingesetzt haben, weil die Anzahl
maglicher transitiver Relationen endlich ist.

Sei R'(X), fur X € V, die kleinste Losung des Gleichungssystems. Weil auchsj&ystem
7(X), X € V, kompatiblertotaler Ordnungen eine Lésung des GleichungssystEgiis darstellt, gilt
R'(X) C T(X) fur alle SymboleX € V. Existiert also ein solches Systel(X), X € V, kompa-
tibler totaler Ordnungen, dann miissen die RelatioR&(X ) samtlich azyklisch sein. Die Relationen
R’ (X) sind deshalb ein guter Startpunkt, um totale Ordnurigék ) zu konstruieren.

Diese Konstruktion wird so durchgefuhrt, dass sich fir ggleeine Anordnung mit minimal vielen
Besuchen ergibt. Fir ein Symbal mit A(X) # () wird eine Folgel, S, ... .S, berechnet, wobei
I; und S; jeweils Folgen von ererbten bzw. abgeleiteten Attributiend.sAlle bereits angeordneten
Attribute sammeln wir in einer MengP. Am Anfang setzen wiD auf die leere Menge. Nehmen wir
an, I,S51,...1;_1,S;_1 seien bereits berechnet ud enthalte alle Attribute, die in diesen Folgen
vorkommen. Dann werden zwei Schritte durchgefuhrt.

1. Als erstes wird eine maximal grof3e MerggerbterAttribute von.X bestimmt, die nicht irD sind
und nur voneinander oder von Attributen adsabhéngen. Diese Menge wird topologisch sortiert.
Das liefert die Folgd;. Anschlielend wird die Menge zd hinzu gefugt.
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2. Nun wird eine maximal grol3e MengégeleiteterAttribute bestimmt, die nicht iD sind und nur
voneinander oder Attributen i abhangen. Diese Menge wird ebenfalls2thinzu gefugt und
eine topologische Sortierung a¥s ausgegeben.

Mit diesem Verfahren werden so viele Teilfolgésb; konstruiert, bis alle Attribute angeordnet sind,
d.h. bisD gleich der Gesamtmeng&(X') der Attribute des Nichtterminal¥ ist.

Seien7’(X), X € V, die totalen Ordnungen auf den Attributen der Symbole ¥omlie auf diese Wei-

se berechnet werden. Dann nennen wir die Attributgramngetikdnet wenn die totalen Ordnungen
T'(X), X €V, bereits kompatibel sind, d.h. ebenfalls das Gleichungssy&R’) erflllen. Bei dieser
Vorgehensweise wurden die RelatiorRf{ X ) isoliert zu totalen Ordnungen ergénzt, ohne zu berick-
sichtigen, ob die hinzugefiigten kiinstlichen Abhangigkeihit den Produktionen Zyklen verursachen.
Die polynomielle Komplexitat der Konstruktion wurde dekhait einer Einschrankung behandelbarer
Attributgrammatiken erkauft.

In unseren Beispielen 4.3.4, 4.3.3 und 4.3.5 aus Absch8it2 &verden durch unser Verfahren Attribut-
auswerter generiert, die jeden Knoten eines Syntaxbaunaiggnmal besuchen. Nicht alle praktisch
interessanten Attributgrammatiken sind so einfach ausri@n. Eine Attributgrammatik zur Berech-
nung der Symboltabelle fimya muss z.B. den Rumpf einer Klasse mehrmals besichtigen.iégts |
daran, dass inaVA fiir Methoden keinéorward-Deklaration erforderlich ist wie etwa in C fur Funktio-
nen: eine AvA-Methode, die spater deklariert wird, kann trotzdem im Rtigiper friher deklarierten
Methode aufgerufen werden. Ein @hnliches Problem tritflnektionalen Sprachen wie @wmL auf,
wenn wechselseitig rekursive Funktionen eingefuhrt weidehe Aufg??).

4.4.4 Parsergesteuerte Attributauswertung

In diesem Abschnitt betrachten wir einige stark eingestktegy aber praktisch nitzliche Attributgram-
matikklassen. Bei ihnen kdnnen die Attribute wéhrend dert&analyse gesteuert durch den Parser
ausgewertet werden. Die Attributwerte werden jeweilsetelitig verwaltet, sei es auf einem eigenen
Attributkeller, sei es zusammen mit den Parserzustanddr@rammatiksymbolen auf dem Syntax-
keller. Der Aufbau des Syntaxbaums, zumindest zum Zweaher eipateren Attributauswertung, ist
tiberfliissig. Solche Verfahren sind deshalb zur Implementigbesonders effizienter Ubersetzer in-
teressant. Da die Attributauswertung parsergesteu@igeri soll, missen die Werte von abgeleiteten
Attributen an Terminalsymbolen direkt vom Scanner getieferden.

L-attributierte Grammatiken

Alle Parser, die wir zur Steuerung der Attributauswertuegrdichten, verarbeiten ihre Eingabe von
links nach rechts. Deshalb ist die als erstes eingefuhréenBratikklasse eine Oberklasse aller par-
sergesteuert auswertbaren Attributgrammatikklasseneighalt alle Attributgrammatiken in Normal-
form, bei denen alle Attribute iainemlinks-rechts-Tiefendurchlauf tiber den Syntaxbaum ausgteitv
werden kdnnen. Formal nennen wir eine Attributgrammadti&ttributiert (oder kurz: eine. — AG),
wenn fir jede Produktiop : X, — X;... X} der zugrunde liegenden Grammatik das Vorkommen
plj].b eines ererbten Attributs nur von Attributvorkommgiii.a abhéngt mit < j. Die Attributaus-
wertung in einem links-rechts-Tiefendurchlauf erfolgt mkém Algorithmus aus Abschnitt 4.4.3, der
jeden Knoten im Syntaxbaum nur einmal und die Kinder einest&ms jeweils in einer festen links-
rechts-Reihenfolge besucht. Fir eine Produktian Xy — X; ... X} generieren wir eine Funktion
solve, die definiert ist durch:
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solve, n = forall (a € Ix,)
n[l].a «— eval, 1,4 n;
visit n[1];

forall (a € Ix,)

nlk].a «— eval, i o 1;
visit n[k];
forall (a € Sx,)

n.a < evaly g 4 1;

Dabei sind/x und Sx jeweils die Mengen der ererbten bzw. abgeleiteten Attelulés Symbolsy,
und der Ausdrucleval,, ; , n liefert den Wert der rechten Seite der semantischen RegelfiAttri-
butexemplan[j].a. Der Besuch eines Knotenwird durch die Funktiowisit realisiert:

visit n = match get_prod n
with Null — ()

|  p1 — solve, n

|  pm — solve,, n

Hier liefert erneut die Hilfsfunktiorget_prod n die Produktion, die am Knoten angewandt wurde
(oderNull, falls n ein Blatt ist). Die Attributgrammatikem Gscopes, AGtypes UNd AG o0, aUs den
Beispielen 4.3.4, 4.3.3 und 4.3.5 sind dllattributiert, wobei die letzte allerdings nicht in Norrfaaim
ist.

L L-attributierte Grammatiken

Betrachten wir die notwendigen Aktionen flur eine parsaeste Attributauswertung:

¢ BeilLesen eines Terminalsymbalé)bernehmen der abgeleiteten Attribute voaus dem Scanner;
e Bei Beginn der Analyse eines Worts fiir Auswertung der ererbten Attribute von;
e Bei Beendigung der Analyse des Worts firAuswertung der abgeleiteten Attribute v

Ein LL(k)-Parser, wie er im Kapitel Syntaktische Analyse beschrigstekann diese Aktionen jeweils
bei Expansion, bei Reduktion bzw. bei Lesen eines TermiaastolRen. Eine Attributgrammatik in
Normalform nennen wir deshalli_-attributiert, wenn

e sie L-attributiert ist, und
e die zugrundeliegende kontextfreie Grammatik eine stdrkék)-Grammatik ist (fiir irgend ein
k>1).

Die LL-Attributiertheit einer Attributgrammatik besagt, dass siyntaktische Analyse mithilfe ei-
nesL L-Parsers geschehen kann, und dass, wann imméridé&arser die Expansion eines Nichttermi-
nals vornimmt, alle Argumente flir seine ererbten Attridoéeechnet sind, genauer gesagt, berechnet
sein kénnen.

In Kapitel 3.3 konstruierten wir zu einer starkér.(k)-Grammatik einen Parser, indem wir den
Item-Kellerautomaten zu der Grammatik rhiVorausschau ausstatteten. Auf seinem Keller verwaltet
dieser Parser ltemst — «.(], wobei der Punkt kennzeichnet, dass der Teil der Eingalveausey
abgeleitet wurde, bereits verarbeitet wurde. Diesen Kal®maten erweitern wir, so dass er zu jedem
Item . zu einer Produktiop : X, — X ... X}, eine StrukturS(:) verwaltet, in welcher die ererbten
Attribute der linken SeiteX, sowie die abgeleiteten Attribute der Symbdie, ..., X der rechten
Seite abgelegt werden. Steht der Punkt in dem Itevor demi-ten Symbol, liegen die Werte der
ererbten Attribute vonX, sowie die Werte der abgeleiteten Attribute der Symh¥le..., X, 1 in
S(¢) bereits vor.
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Abbildung 4.15 visualisiert die Aktionen dérL-Parser-gesteuerten Attributauswertung. Nehmen
wir an, das Item gehore zu der Produktign: X, — X; ... X} und der Punkt befinde sich hinter
dem(i — 1)-ten Symbol.

¢ Bei einemshiftUbergang fiin zu einem TerminalsymbaoX; = a wird in . der Punkt tiber das
Symbol X; weitergertickt. Die Attributstruktur zu dem modfizierteerit ergibt sich aus'(.),
indem die abgeleiteten Attribute, die der Scannewflieferte, inS(:) eingetragen werden.

e Bei einemexpandUbergang fiir,, der das Symbok; durch eine Produktiop’ : X; — «
expandiert, wird das IterhX; — .y] gekellert. Fur dieses Itemi wird eine neue Struktuf'(:’)
angelegt, in der jedes ererbte Attriduder linken SeiteX; mit Hilfe der semantischen Regel der
Produktionp fur das Attributvorkommenp/[i].b berechnet wird.

¢ Bei einemreduceUbergang befindet sich auf dem Keller tiber dem Iteen vollstandiges Item
/' = [X; — ~.] zu einer Produktiop’ zusammen mit seiner zugehdrigen Attributstruk$ir’).
Nun werden die abgeleiteten Attribute der linken Séitemithilfe der semantischen Regeln der
Produktionp’ berechnet und in der darunter liegenden Attributstrulst() fir X; eingetragen.
Dann wird das vollstandige Itemh zusammen mit seiner Attributstruktur vom Keller entferndu
der Punkt irc um eine Position versetzt.

Expansion eines NichtterminalsB

vorher nachher
B— .y |—>|ZI(B)
A— a.Bf | Z(A)| S(a) A— aBf —| Z(A) | S(o)

Lesen eines Terminalsymbolg,
vorher nachher

A= aaf | Z(A)] S(a) A— aaB —=| I(A) | S(e) | S(a) |

Reduktion gemaRB — ~
vorher nachher

B—~v. +—=|Z(B)| S(v)
A= a.BB —=| Z(A) [ S(a) A—aBp [ I(A)] S(a)[5(B) ]

Abb. 4.15. Aktionen einerL L-Parser-gesteuerten Attributauswertung. Dabei bezertlA) bzw. S(«) die
Folgen der Werte der ererbten Attribute eines Symbblzw. der abgeleiteten Attribute der Symbolenin

Obwohl die Attributgrammatikem Gypes Und AGyo0 L-attributiert sind, sind beide nichtL-
attributiert. In beiden Fallen ist die zugrundeliegendetkatfreie Grammatik linksrekursiv und deshalb
nicht LL(k) fur irgend eink. Im Falle der Attributgrammatikl G ;,,; kann man sogar zeigen, dass es
keine L L-attributierte Grammatik gibt, die das Codegenerierungigem auf diese Weise, d.h. durch
Propagation von zwei Sprungzielen an jeden Teilausdrustk 16
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L R-attributierte Grammatiken

Jetzt entwickeln wir ein Verfahren, wie elnR-Parser die Auswertung von Attributen steuern kann. Ein
L R-Parser verwaltet auf seinem Keller Zustéande. Jeder Zdstien verschieden vom Endzustafist,
besteht aus einer Menge von Items, gegebenenfalls dekariieYorausschaumengen. Jeden solchen
Zustandy statten wir mit einer Attributstruktu$(¢) aus. Die Attributstruktur des Anfangszustands ist
leer. Fir jeden anderen Zustand {qo, f}, der von einem SymbaX erreicht wird, enthalS(¢) die
Werte fiir die abgeleiteten Attribute des Symbadls Zusatzlich statten wir deh R-Parser mit einer
globalen AttributstruktuZ aus, die fir jedes ererbte Attribttden zuletzt berechneten Wert bereit
halt bzw. L, falls der Wert des Attributg nicht zur Verfiigung steht. Am Anfang enthélt die globale
AttributstrukturZ nur die Werte der ererbten Attribute des Startsymbols.

Die Werte der abgeleiteten Attribute eines Terminalsyrmbarden vom Scanner geliefert. Zwei
Probleme missen geldst werden, wenn wir die Attributweitedfe AttributstrukturS(q) eines Zu-
stands; berechnen wollen:

e Wir missen die semantische Regel identifizieren, mit deAdeibutwert berechnet werden soll.
e Wir missen die Werte fur die Attributvorkommen in der sersmfien Regel im Keller auffinden.

Die Werte der abgeleiteten Attribute eines Nichterminglskdnnen wir berechnen, wenn démR-
Parser einen Reduktionsiibergang macht: dann ist die Piiodyk : X, — X;...X} bekannt,
mit der Xy abgeleitet wurde. Zur Berechnung eines abgeleiteterbAitsb von X, kommt deshalb die
semantische Regel fir das Attributvorkomméi.b dieser Produktion zum Einsatz. Zu dem Zeitpunkt
der Reduktion liegt eine Folggq, . . ., g von Zustanden oben auf dem Keller, wobegi. . ., g, durch
die SymboleXy, ..., X der rechten Seite vop erreicht werden. Nehmen wir an, die Werte fur die
AttributstrukturenS(¢1 ), . . ., S(gx) seien bereits berechnet. Dann kann die semantische Regghfl
abgeleitetes Attribut vork, ausgewertet werden, indem die Werte fiir die Vorkommiéhb ererbter
Attribute der linken SeiteX,, in Z und die Werte flir Vorkommep[;].b abgeleiteter Attribute vork;
der rechten Seite i§(g;) nachgeschlagen werden. Damit kdnnen wir vor deduceUbergang auch
fur den Zustand; = §(¢’, Xo), der damit vonX, erreicht wird, die Werte der abgeleiteten Attribute
ausrechnen. Ungeldst bleibt dabei die Frage, wie die dktuslerte der ererbten Attribute vak,
bestimmt werden kénnen.

Fur den Fall, dass dé®ineererbte Attribute gibt, haben wir damit bereits ein Ver&hzur Attribut-
auswertung in der Hand. Eine Attributgrammatik nennenSvattributiert, wenn sienur abgeleitete
Attribute besitzt. Beispiel 4.3.1 ist eine solche Gramiatiit der die Werte von Ausdriicken berech-
net werden konnen. Allgemeiner kann die Spezifikation dee@ung eines semantischen Werts,
die von Anaysegeneratoren wie&C oder BSoN fiir verschiedene Programmiersprachen angeboten
werden, alsS-Grammatik aufgefasst werden. Jestattributierte Grammatik ist auch-attributiert. Ist
eine L R-GrammatikS-attributiert, lassen sich die Attributstrukturen der #umgle im Keller und damit
insbesondere die Werte fur die Exemplare der abgeleitetieiibéte des Startsymbols berechnen.

Abgeleitete Attribute allein sind jedoch fur etwas anspwollere Aufgaben nicht ausdrucksstark
genug. Bereits die Berechnung der Typen eines Ausdruckiwel einer Symboltabellenvaus Bei-
spiel 4.3.3 erfordert ein ererbtes Attribut, das nach uirtesyntaxbaum weitergereicht wird. Unser
Ziel ist darum, den Ansatz fus-attributierte Grammatiken um Techniken zum Umgang mitleen
Attributen zu erweitern. Im Allgemeinen ist deiR-Parser jedoch das obere Baumfragment, in dem
die Transportwege flr ererbte Attributwerte liegen, noicihtbekannt. Insbesondere wenn eine Gram-
matik linksrekursiv ist, kann die Anwendung beliebig vieteemantischer Regeln erforderlich sein,
um den Wert eines ererbten Attributs zu berechnen. Hier koum® zur Hilfe, dass die Werte ererb-
ter Attribute sehr oft unveréndert im Syntaxbaum von oberhnaten weitergereicht werden. Das ist
zum Beispiel bei der Attributgrammatik G, aus Beispiel 4.3.3 zur Berechnung des Typs eines
Ausdrucks der Fall, bei welcher der Wert des Attribeits von der linken Seite der Produktionen in
Attribute gleichen Namens der Nichtterminalvorkommenrgehten Seite kopiert wird. Das beobach-
ten wir auch bei der Produktioblock — stat block der AttributgrammatikA G scopes aus Beispiel
4.3.4, bei der das ererbte Attribeime der linken Seite in ein gleichnamiges Attribut des Nichtter
nalvorkommenslock der rechten Seite und das ererbte Attribut der linken Seite in gleichnamige
Attribute beider Nichtterminalvorkommen der rechten &&ipiert werden.
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Formal nennen wir ein Vorkommaeni;].b eines ererbten Attributsam j-ten Symbol einer Produk-
tion P: Xy — X ... X} kopierendwenn es ein < j gibt, so dass gilt:

1. p[j].b = pl[i].b, und
2. pli].bist das letzte Vorkommen des Attribuisor p[j].b, d.h.b & A(X,/) furalle: < i’ < j.

In diesem Sinne sind samtliche Vorkommen des ererbterbAitsenv auf rechten Seiten der Attribut-
grammatikA G5 kopierend. Das Gleiche gilt fir die Vorkommen der ererbtémiBute same und
env der Attributgrammatikd G s.opes in der Produktiorblock — stat block.

Nehmen wir fir einen Moment an, sémtliche Vorkommen vonteesr Attributen in rechten Seiten
seien kopierend. Dann &ndern sich die Werte der ererbteibdtt nie. Enthalt folglich die globale
AttributstrukturZ einmal den richtigen Wert fir ein ererbtes Attribut, mussseér nie wieder verandert
werden.

Nicht alle Vorkommen ererbter Attribute einérattributierten Grammatik sind jedoch kopierend.
Fur ein nicht kopierendes Vorkommefy].b eines ererbten Attributs muss der Attributauswerter die
Produktionp : Xy — X ... X} und die Positiory in der rechten Seite vomkennen, um die richtige
semantische Regel fir das Attributvorkommen auswéahlerdnndén. Dazu verwenden wir einen Trick.
Wir fihren ein neues Nichttermina,, ; mit der einzigen RegeN,, ; — ¢ ein. Dieses Nichtterminal
N, ; wird vor dem SymbolX; in die rechte Seite vop eingefligt. Das Nichtterminalsymbagl, ; stat-
ten wir mit allen ererbten Attributebivon X ; aus, die inp nicht kopierend sind. Jedes Attribbivon
N, ; statten wir mit einer semantischen Regel aus, die den gleigVert berechnet wie vorher die se-
mantische Regel fijy[j].b. Beachten Sie, dass durch das Einfligen von Hilfssymhulep, ..., N, ;.
sich die Nummerierung der urspriinglichen SymbolvorkomderProduktion in der transformierten
Seite gegebenenfalls verschiebt.

Beispiel 4.4.7Betrachten wir die Produktioblock — decl block der AttributgrammatikA Gscopes
aus Beispiel 4.3.4. Die Attributvorkommeivck[1].same und block[1].env auf der rechten Seite der
Produktion sind nicht kopierend. Deshalb fiigen wir vor deithiderminalblock der rechten Seite ein
neues NichtterminaV ein:

block — decl N block

N —€
Das neue Nichtterminalsymbadl' erhélt die Meng€{same, env} als Menge der ererbten Attribute.

Abgeleitete Attribute bendtigt es dagegen nicht. Die nesegnantischen Regeln fir die transformierte
Produktion sind:

N.same = let (x,7) = decl.new
in block[0].same U {x}
N.env = let (z,7) = decl.new

in block[0].env @ {x — T}
block[1].same = N.same
block[1].env = N.env
block[1].0k = let (z,7) = decl.new
in if « & block[0].same
then block[1].ok
else false

Da N nur ererbte Attribute besitzt, bendétigt es keine eigenenasgischen Regeln. Wir bemerken,
dass die ererbten Attributezme und env des Nichtterminalslock nach der Transformation beide
kopierend sind. O

Durch das Einfligen der Nichtterminalg, ; wird die Menge der akzeptierten Worter nicht verandert.
Maoglicherweise geht jedoch dieR(k)-Eigenschaft verloren. In unserem Beispiel Beispiel 4igt7
dies nicht der Fall. Ist die zu Grunde liegende kontextfeaiammatik nach der Transformation immer
noch einel R(k)-Grammatik, nennen wir die Attributgrammatikiz-attributiert.
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Nach der Transformation sind die einzigen nicht-kopiesmererbten Attributvorkommen diejeni-
gen an den neu eingefligten Nichtterminalép;. Bei einemreduceUbergang firv, ; hat derL R-
Parser die Produktiop und und die Positior in der rechten Seite vop identifiziert, an der er sich
gerade befindet. Bei der Reduktion wird der neue Wert fir dabee Attributb berechnet in der glo-
balen Attributstruktuf abgelegt. Die Zustandg, in die man durch einen Ubergang unter dem Nicht-
terminal NV, ; gelangen kann, statten wir mit einer Attributstrukiid (¢') aus. Diese Attributstruktur
enthalt jedoch nicht Werte fur abgeleitete Attribute. ®agésen werden in ihr dieorherigenWerte der
bei der Reduktioriiberschriebenerrerbten Attribute aug abgelegt. Diese vorherigen Werte sind er-
forderlich, um die urspriinglichen Werte der ererbten Attté vor dem Abstieg in den Syntaxbaum fur
X zu rekonstruieren.

Betrachten wir genauer, wie der Wert eines ererbten Atisibdes Nichtterminalsv,, ; berechnet
werden kann. Sgi : X — «.N, ;3 die Produktion, die durch die Transformation ausntstanden
ist, wobeia die Langem hat. Vor denreduceUbergang fur,, ; liegt oben auf dem Keller eine Folge
q'q1 - .. qm,wWobeiqi, . .., g, der Folge der Symbole im entspricht. Die Auswertung der semantischen
Regel fir das ererbte Attributvon N, ; findet die Werte der abgeleiteten Attribute der Symbole in
in den Attributstrukturen der Zustande . . . , ¢,,,. Den Wert eines ererbten Attribuisder linken Seite
X kann der Attributauswerter in der globalen Strukfumachschlagen, falls das Attributdurch kein
N,; miti < j in der bisherigen Abarbeitung der rechten Seite yareu definiert wurde. Falls das
jedoch der Fall war, kann der Wert vann der Strukturold(q;;) zu dem Zustand,, nachgeschlagen
werden, welcher der ersten Neudefinition voim der rechten Seite vomentspricht.

Betrachten wir im Detail, was bei deraduceUbergang fiir eine transformierte Produktjippas-
sieren muss. S&¥,, ;,, ..., N, ;. die Folge der neuen Nichtterminale, die bei der Transfaonan die
rechte Seite der Produktigreingefligt wurden, und sei die Lange der transformierten rechten Seite.
Vor demreduceUbergang befindet sich oben auf dem Keller eine Folgg. . . ¢,,, von Zustanden, wo-
bei die Zustande;, , ..., gj,+»—1 den Vorkommen der Nichtterminal¥, ;,,..., N, ;. entsprechen.
Mit Hilfe der zugehérigen Attributstrukturesid(g;, ), . . . , old(gj,+»—1) wird die Belegung der ererb-
ten Attribute vor dem Abstieg in den Syntaxbaum firekonstruiert. Kommt ein Attribui in keiner
der Strukturemld(q;,+i—1) vor, enth@ltZ bereits den aktuellen Wert vénAndernfalls setzen wir den
Wert vonb auf den Wert vorb in der ersten Struktusld(g;, +;—1), in derb vorkommt. Diese Rekon-
struktion der globalen Datenstruktéirfir die ererbten Attribute veranschaulicht Abbildung 4.6
die AttributstrukturZ vor Abarbeitung der rechten Seite der Produkfiaviederhergestellt, kbnnen die
semantischen Regeln zur Berechnung der abgeleitetefdttrder linken Seit&X’ ausgewertet wer-
den. Ein dafiir bendétigtes abgeleitetes Attribut éésn Symbolvorkommens der rechten Seite yon
kann in der Attributstruktur zg; nachgeschlagen werden.

vorher nachher

g5 [—>

c 5 g —>—c 2 b 9 c 2

b 4 e *,’—‘ b 1

G —> b 1

qa > q —>
qd — g —

Abb. 4.16. Die Rekonstruktion der ererbten Attribute bei eineduceUbergang fiir eine Produktial — ~ mit
lv| = 5undd(q’, X) = q. Die Attributstrukturenold(g=) und old(q4) enthalten die Uberschriebenen Werte der
ererbten Attributé undc ausZ.
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Damit haben wir ein Verfahren an der Hand, um eiid®-Parser so zu erweitern, dass er fiiR-
attributierte Grammatiken nicht nur die abgeleiteten iBtire zu jedem Zustand im Keller, sondern
auch die jeweils bendtigten ererbten Attribute berechraamk

Beispiel 4.4.8Die AttributgrammatikBoolExpaus Beispiel 4.3.5 ist-attributiert, aber wedef. L-
noch L R-attributiert. In der linksrekursiven Produktion fur dagchiterminal £ muss ein neues-
Nichtterminal an den Anfang der rechten Seite gesetzt wendeil das ererbte Attribufsucc des
NichtterminalsE’ der rechten Seite nicht kopierend ist. Entsprechend mussritinksrekursiven Pro-
duktion fur das Nichtterminal’ ebenfalls ein neuesNichtterminal an den Anfang der rechten Seite
gesetzt werden, weil hier das ererbte Attribwtcc des Nichtterminald” nicht kopierend ist. Damit ist
die transformierte Grammatik nicht mehz(k) fir irgend eink > 0. O

4.5 Ubungen

1.1.1
Wie ist der Inhalt der Symboltabelle im Rumpf der Prozeghimter der Deklaration der Prozedur
r in Beispiel 4.1.67
2.1.2
Gegeben seien die folgenden Operatoren:
+ int —int
real — int
iint x int — int
‘real x real — real
lint x int — int
lint x int — real
‘real x real — real
Benutzen Sie den Algorithmus aus Abschnitt 4.1.3, um dierlddang in der Zuweisungl :=
1/2 + 3/4 an diereal-Variable A aufzuldsen.
3.13
Leiten Sie mit Hilfe der Inferenzregeln den Typ des folgandaMa-Ausdrucks her:
letreclength = ALif nulll then0 elsesucc(length(tl 1))
4. 1.4
Modifizieren Sie den in Abschnitt 4.1.2 angegebenen Albariis zur Identifizierung von Bezeich-
nern so, dass er (a) die Pascal-Gultigkeitsregeln, (b) WjelS0-Gultigkeitsregeln realisiert.

~~~+ + +

2.1: Gegeben sei die folgende Grammatik:

P—B

B — beginDs; Stsend

Ds — Ds,D|D

Sts — Sts St| St

D —id:T

T —int|listT |id | type T
St—id | B

Geben Sie Attributierungen an, welche die Identifizieruog Bezeichnern fur Algol- und Pascal-
Gultigkeitsregeln beschreiben. Organisieren Sie die Sytabellen als lineare Listen, an welche
neue Eintrage durch die Operatiooncvorne angefligt werden.

5.22
Formulieren Sie den im Abschnitt 4.1.3 beschriebenen Allgmus zur Auflésung von Uberladun-
gen als Attributgrammatik.



