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Kapitola 1
Zakladni pojmy

V této kapitole se budeme zabyvat obecnym popisem ¢innosti a struktury prekladace, jeho
komunikace s okolim a nékterymi podpirnymi prostiedky pouzivanymi pii vystavbé prekladaci.

1.1 Uvod

Prekladac je obvykle program, ktery ¢te zdrojovy program (source program) a prevadi ho do
ekvivalentniho cilového programu (object program). Zdrojovy program je napsany ve zdrojovém
jazyce, cilovy program je v cilovém jazyce. Dilezitou ¢asti tohoto procesu piekladu jsou diagnos-
tick€ zpravy, kterymi piekladac¢ informuje uzivatele naptiklad o pritomnosti chyb ve zdrojovém
programu. Techniky piekladaci se pouzivaji i pro realizaci pocitacovych architektur specializo-
vanych na vyssi programovaci jazyky (Modula, Lisp, Prolog). V tomto u¢ebnim textu ale budeme
pojem pieklada¢ pouzivat pouze pro program. Typickym zdrojovymi jazyky budou programo-
vaci jazyky jako Modula-2, Pascal nebo C; typickym cilovym jazykem pro nas bude strojovy
kéd nebo jazyk asembleru néjakého pocitace.

1.1.1 Vyvoj technik strojového piekladu

Prvni pocitace byly velmi jednoduché, napiiklad pocita¢c Mark 1 z roku 1948 mél pouze sedm
instrukci a 32 slov hlavni paméti. Pro takovy pocita¢ postacovalo vkladani programi pomoci
soubory a koncem 40. let bylo poukadzano na to, ze pifevod mnemonickych nazvi instrukci do
binarniho kédu miize byt proveden pomoci pocitace. Programy, které to provadély, se nazyvaly
asemblery a prislusSny mnemotechnicky kéd jazyk asembleru.

Dalsi krok spocival v zavedeni autokodu, které umoznovaly reprezentovat jednou instrukci
nékolik strojovych operaci. Programy zajistujici jejich pteklad se jiz nazyvaly pfekladace, nebo
také kompildatory. Jednim z pouzivanych autokdédu byl napiiklad MAT pro pocita¢ Minsk-22,
jehoz mnemotechnické kédy byly odvozené z ¢eskych nézvi operaci.

Pojem prekladac se pouziva od zacatku 50. let, kdy se zacaly vyvijet uzivatelsky oriento-
vané programovaci jazyky vyssi Girovné, podstatné méné zavislé na strojovém kddu konkrétniho
pocitace. V tu dobu vSak jesté vladla vSeobecnd skepse nad pouzitelnosti “automatického pro-
gramovani,” jak se tehdy programovani ve vyssich jazycich nazyvalo. Prvni jazyky tohoto typu
(napf. FORTRAN) a autokddy, ze kterych se vyvinuly, vSak byly silné poznamenany tehdy
existujicimi instrukénimi soubory pocitaci. Napiiklad FORTRAN IV umoznoval praci pouze

£
1



2 Kapitola 1. Zakladni pojmy

s trojrozmérnymi poli, nebot jeho prvni implementace byla provedena na poéitac¢i IBM 709,
ktery mél pouze t¥i indexové registry. Dokonce i jazyk C, ktery se objevil uprostied 70. let, ma
nékteré konstrukce (napt. operator inkrementace ++) zavedené diky dostupnosti ekvivalentnich
instrukci pavodniho cilového pocitace PDP-11.

Algol 60, navrzeny ve skuteCnosti jiz v roce 1958, prinesl dalsi novy pristup. Byl navrzen
s ohledem na feseni konkrétnich problémi a potlacoval otazky tykajici se moznosti prekladu na
konkrétnich pocitac¢ich. Umoznoval napiiklad uziti lokdlnich proménnych a rekurzivnich volani
procedur. Jiz se nezabyval tim, jak provést preklad na pocitaci s jedinym spoleénym adresovym
prostorem a jedinou instrukci skoku do podprogramu. Tento ptistup je v modernich programo-
vacich jazycich bézny. Jazyky jako Pascal, Modula-2 a Ada byly navrZeny nezavisle na jakékoliv
konkrétni architekture.

Moderni jazyky vysoké tirovné svym obvykle struénym zipisem umoznuji zvysit produkti-
vitu prace programatora, poskytuji rtiznd sémantickd omezeni (napf. typovou kontrolu), kte-
rymi se daji redukovat logické chyby v programech, a zjednodusuji ladéni programi. Dalsi velmi
vyznamnou vlastnosti soucasnych programovacich jazykt je moznost vytvareni strojové neza-
vislych programi, které se daji prenaset i mezi principidlné riiznymi architekturami pocitaci.
Jejich nevyhodou je rychlost piekladu (typicky 2-10 krat nizs$i nez u ru¢né psanych programii
v jazyce asembleru) a velikost, jak prekladace, tak prelozeného kédu. Tyto nevyhody jsou vsak
redukoviny s rozvojem modernich pocitacovych architektur. V oblasti ndvrhu a implementace
jazykt se nyni ¢asto dostavame do zcela opacné situace, nez jaka byla na pocéatku vyvoje jazyki,
kdy jsou navrhovany procesory jiz s ohledem na preklad konkrétnich jazyki (existuji napiiklad
specializované procesory pro Lisp, Pascal nebo Modulu).

Teorie prekladu a formélnich jazykti dnes umoziuje bézné pouzivané jazyky prekladat bez
obtizi. Pro automatickou vystavbu pirekladaci je k dispozici mnoho specializovanych prostiedki.
Zatimco na vyvoj prvniho prekladace jazyka FORTRAN bylo tfeba 18 “¢lovékoroki,” nyni je
vytvoreni jednoduchého prekladace jazyka Pascal zvladnutelné i pro studenta vysoké skoly.

1.1.2 Pristupy ke strojovému prekladu

Méame-li program napsany v nékterém vySsim programovacim jazyce, existuje nékolik moznych
pFistupt k jeho spusténi. Bud mtzeme program pievést do ekvivalentniho programu ve strojo-
vém kédu pocitace — prekladace tohoto typu se oznacuji ndzvem kompildtory nebo kompilacni
prekladace, nebo miizeme napsat program, ktery bude interpretovat pirikazy zdrojového jazyka
tak, jak jsou napsané, a piimo provadét odpovidajici akce. Programy realizujici druhy ptistup
se nazyvaji interprety nebo interpretacni prekladace. Obrazky 1.1 a 1.2 predstavuji schémata
¢innosti obou typt prekladaca.

Vyhodou kompilace je, Ze analyza zdrojového programu a jeho pieklad se provadéji jen
jednou, i kdyz mize jit o éasové dosti ndro¢ny proces. Déale jiz spoustime pouze ekvivalentni
program ve strojovém kdédu, ktery je vysledkem piekladu. Nevyhodou je nékdy dosti obtizné
hledani chyb ve zdrojovém programu, pokud mame pouze informace o mistu chyby vyjadiené
v pojmech strojového jazyka (adresy, vypisy obrazu paméti). Moderni piekladace vSak casto
vytvareji zaroven s cilovym kédem i pomocné datové struktury, které umoznuji provadét ladéni
programu piimo na drovni zdrojového jazyka — provadét program po jednotlivych piikazech,
vypisovat hodnoty proménnych nebo posloupnost voldni funkci a hodnot jejich parametri.

Kéd generovany kompila¢nim piekladacem nemusi byt obecné ekvivalentni se strojovym ké-
dem né&jakého konkrétniho pocitace. Obecné muzeme cilové kédy podle jejich vztahu k uréitému
procesoru a opera¢nimu systému rozdélit takto:
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Data
Zdrojovy Cilovy
> Preklada¢ [™] > Vysledky
program program

Obr. 1.1: Kompila¢ni prekladac

o Cisty strojovy kdd. Jedna se o strojovy kéd konkrétniho poéitace bez predpokladu existence
ur¢itého operac¢niho systému nebo knihoven. Cisty strojovy kéd obsahuje pouze instrukce
z instrukéniho souboru pocitace, pro ktery jsou prekladané programy urceny. Tento pristup
je velmi ridky, obcéas se pouziva pro jazyky urcené k vytvaieni systémovych programi
(napf. jader opera¢nich systémi, které pracuji autonomné bez dalsi programové podpory).

o Rozsireny strojovy kod. Tento typ zahrnuje kromé instrukci danych architekturou proce-
soru také podprogramy opera¢niho systému a podptrné knihovni podprogramy (nap¥. pro
matematické funkce). Rozsifeny strojovy kéd se da povazovat za kéd wirtudlniho pocitace,
tvoreného kombinaci konkrétniho technického a programového vybaveni néjakého poci-
tace. Pomér obou slozek se miize u konkrétnich implementaci lisit, naptiklad prekladac
jazyka FORTRAN obvykle vyuziva knihoven pouze pro vstupy a vystupy a pro matema-
tické funkce, zatimco velka ¢ast modernich prekladacét pracuje s operacemi pro bitova pole,
volaci posloupnosti procedur a funkci nebo pro dynamické pridélovani paméti.

e Virtudlni strojovy kod. Nejobecnéjsi forma strojového kédu obsahuje pouze virtudlni in-
strukce, které nejsou zavislé na zadné konkrétni architekture nebo konkrétnim opera¢nim
systému. Tato forma umoznuje vytvaret prenositelné prekladace; pii prenosu staci pouze
napsat interpret virtualniho kédu. Piikladem takového prekladace je Wirthiv Pascal P, je-
hoz vystupem je tzv. P-kod pro virtudlni zdsobnikovy pocitac. Velice rychla prenositelnost
takového prekladace mozné byla jednim z divodi velké popularity Pascalu.

Dalsi vlastnosti cilového kédu, ktery podstatné ovliviuje slozitost navrhu kompila¢niho pre-
kladade, je jeho format. Pro cilovy kdd se nejéastéji pouziva jeden z nasledujicich formétii:

e Symbolicky formdt. Cilovy program v symbolickém formatu ma obvykle tvar zdrojového
souboru v jazyce asembleru. V tomto piipadé je zna¢né ulehlena préce piekladace, nebot
se nemusi zabyvat naptiklad feSenim dopfednych odkazii v programu nebo piidélovanim
adres pro data. Tento pristup je asty pod operacnim systémem Unix a je vhodny zejména
tam, kde chceme prekladac vyuzivat k vytvareni programi pro jiny pocitac¢, nez na kterém
prekladac¢ bézi (tzv. kriZovy prekladac). T pfes uvedené vyhody se vSak nedoporucuje, pro-
toze se tak silné zpomaluje preklad (je tfeba provést konverzi vnitinich datovych struktur
na text a ten musi zase asembler znovu analyzovat). Pro tcely kontroly vygenerovaného
kédu je vSsak vhodné, kdyz prekladac¢ dovede kéd vypsat v symbolickém tvaru.
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e Relokatibilni bindarni formdt. Tento format obsahuje cilovy kéd v bindrnim tvaru, ovSem
bez vyreSenych odkazi na externi symboly a pouze s adresami, pocitanymi relativné od za-
¢atku néjakého stanoveného tiseku. Takovy tvar je typicky pro vystup z asembleru, takze se
uSetii jeden krok nésledného zpracovani cilového kédu. Symbolicky a relokatibilni binarni
format umoznuji modularni pieklad, odkazy na moduly prekladané z jinych jazyki a vy-
uzivani podptrnych knihoven podprogrami. K tomu vSak vyzaduji dodate¢né zpracovani
spojovacim programem.

e Absolutni bindrni format (Load-and-Go). Program v absolutnim bindrnim tvaru je prekla-
dac¢em ihned po prekladu spustén. Tim se obejde pomald fize sestavovani spustitelného
programu za cenu omezené dostupnosti vazeb na externi knihovny. Navic je pro kazdé
spusténi programu nutny jeho opétovny pieklad. Tento pristup je vyhodny pro studentské
programy a pro ladéni, kdy se predpoklada castéjsi preklad nez spousténi programii.

Data

Zdrojovy

program ™ Interpret [ Vysledky

Obr. 1.2: Interpretacni prekladac

Interpretace je mnohem pomalejsi nez kompilace, nebot je tfeba analyzovat zdrojovy prikaz
pokazdé, kdyz na néj program narazi. Pro pomér mezi rychlosti interpretovaného a kompilo-
vaného programu se uvadéji hodnoty mezi 10:1 az 100:1, v zavislosti na konkrétnim jazyce.
Interprety byvaji také naro¢né na pamétovy prostor, nebot i pfi béhu programu musi byt stile
k dispozici cely prekladac.

Interprety vSak majiisvé vyhody oproti kompila¢nim prekladactim. Pti vyskytu chyby mame
vzdy presné informace o jejim vyskytu a mizeme pomérné rychle odhalit jeji pri¢inu. Tento pii-
stup je tedy vhodny zvlasté pri ladéni programu. Interprety umoznuji modifikaci textu programu
i béhem jeho ¢innosti, coz se vyuziva Casto u jazykud jako je Prolog nebo LISP. U jazyku, které
nemaji blokovou strukturu (napf. BASIC, APL), se miZe zménit néktery prikaz, aniz by se musel
znovu prekladat zbytek programu. Interprety se dale pouzivaji tam, kde se mohou typy objektt
dynamicky ménit v pribéhu provadéni programu — typickym piikladem je jazyk Smalltalk-80.
Jejich zpracovani je pro kompila¢ni prekladace znacné obtizné. Interpretacni prekladace byvaji
znatné strojové nezavislé, nebot negeneruji strojovy kéd. Pro pfenos na jiny pocita¢ obvykle
postaci interpret znovu zkompilovat.

Uvedené dva pristupy jsou vsak extrémni, mnoho prekladact vyuziva spiSe jejich kombinace.
Nékteré interpretacni prekladace napiiklad nejdiive prevedou zdrojovy program do néjakého
vnitiniho tvaru (v nejjednodussim piipadé alespon nahradi klicova slova jejich bindrnimi kédy)
a ten potom interpretuji. Vysledné feseni je kompromisem mezi ¢asové naroénym piekladem
kompilovaného a pomalym béhem interpretovaného programu.
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Vybér vhodného pristupu, zda kompilovat nebo interpretovat, zavisi obvykle na povaze ja-
zyka a prostiedi, ve kterém se pouziva. Pro ¢asové naro¢né matematické vypocty se pouzivaji
kompila¢ni prekladace, naopak pro ucely vyuky jazykt nebo na malych mikropocitacich se dava
prednost interpretaci (typickymi piiklady takovych jazykt jsou BASIC, LOGO nebo Smalltalk-
80). Pro jazyk LISP se casto pouZziva ziroven obou pfistupt, nebot jeho kompilace je ¢asové
znacné narocna a kompilovany program nemé dostateéné prostiedky pro oSetieni chyb. Inter-
pretacni preklad se také bézné uzivd u riznych prikazovych jazyki, kdy se oéekava okamzité
provedeni prikazu — prikladem mohou byt dotazovaci databazové jazyky jako SQL nebo ja-
zyky fidicich programi, umoznujici spousténi programi a komunikaci s opera¢nim systémem
pocitace, napt. sh nebo csh v systému Unix.

Tento ucebni text je orientovan prevazné na kompilacni prekladace, i kdyz mnoho uvedenych
algoritmti je mozné pouzit také pii psani interpretu. V obou piipadech byva stejnd analyza
zdrojového kédu a Casto byvaji podobné i metody hledani nejefektivnéjsiho kédu pro interpretaci
s metodami generovani cilového kédu.

1.1.3 Dalsi pouziti pirekladaca

Techniky prekladac¢d se samoziejmé nejéastéji pouzivaji pro prekladace programovacich jazyki.
Maji vsak mnohem S§ir$i vyuziti i v jinych oblastech. Mnoho podpirnych programovych pro-
stredki, které manipuluji se zdrojovym programem, provadi rovnéz jisty druh analyzy. Tyto
prostredky zahrnuji napriklad:

e Strukturované editory. Strukturovany editor mé jako vstup posloupnost piikazi pro vybu-
dovani zdrojového programu. Struktorovany editor neprovadi pouze funkce pro vytvareni
a modifikaci textu jako bézny textovy editor, ale analyzuje navic text programu a vklada
do néj vhodnou hierarchickou strukturu. Strukturovany editor tedy muze plnit jesté dalsi
tkoly, které jsou uzite¢né pii pripravé programu. Mize napiiklad kontrolovat, zda je vstup
spravné syntakticky zapsan, mize automaticky doplihovat kli¢ova slova (napf. kdyz uziva-
tel napise while, doplni editor odpovidajici do a pripomene uzivateli, Ze mezi nimi musi
byt logicky vyraz) nebo mtize piechazet z klicového slova begin nebo levé zivorky na
odpovidajici end nebo pravou zavorku. Navic vystup takového editoru je casto podobny
vystupu analytické ¢asti prekladace.

e Formdtovaci programy. Formatovaci program (pretty printer) analyzuje program a tiskne
ho takovym zpisobem, aby byla zietelnd jeho struktura. Napiiklad pozndmky mohou byt
vytistény jinym typem pisma a piikazy mohou byt odsazeny v zavislosti na trovni jejich
zanoteni v hierarchické strukture prikazi.

e Programy pro sazbu textu. Programy pro sazbu textd umoznuji kombinovat text knihy,
¢lanku nebo dopisu s prikazy, které zajistuji ¢lenéni na odstavce, kapitoly, zménu typu a
velikosti pisma, vytvareni obsahu nebo indexu, specidlni sazbu matematickych textd nebo
dokonce sazbu not nebo Sachovych partii. Typickym zastupcem této t¥idy programi jsou
TEX a ITEX [8, 9], kterymi byl pfipraven tento u¢ebni text.

Zdrojovym jazykem piekladace nemusi byt vzdy néjaky programovaci jazyk. MizZe se jednat
také o néktery prirozeny jazyk (napf¥. angli¢tinu), specidlni jazyk popisujici strukturu kiemi-
kového integrovaného obvodu nebo strukturu grafickych informaci, které se maji zobrazit na
tiskarné. Cilovym kédem takového prekladace pak muze byt tieba jiny prirozeny jazyk, maska



6 Kapitola 1. Zakladni pojmy

integrovaného obvodu nebo posloupnost piikazi pro ovladac laserové tiskdrny. Programovacim
jazykem tohoto typu je napiiklad PostScript [1], ktery se pouzivd pro vytvareni grafiky, nebo
Metafont [7], kterym se definuji tvary znaki pouzivanych pfi sazbé texti pripravenych progra-
mem TEX. Tyto jazyky maji i prostiedky pro vytvareni cykli, podminénych piikazti nebo pro
definovani vlastnich procedur nebo funkci.

V dalsich kapitolach se budeme vénovat vyhradné klasickym piekladacim, opét s tim, ze
uvedené techniky jsou pouzitelné i v jinych oblastech, zejména techniky analyzy zdrojového
textu.

1.2 Struktura prekladace

Prekladac¢ musi provadét dvé zdkladni ¢innosti: analyzovat zdrojovy program a vytvaret k nému
odpovidajici cilovy program. Analyza spociva v rozkladu zdrojového programu na jeho zdkladni
soucasti, na zdkladé kterych se béhem syntézy vybuduji moduly cilového programu. Obé ¢asti
prekladace, analyticka i synteticka, vyuzivaji ke své ¢innosti spolecné tabulky.

Analyza zdrojového programu piti piekladu probiha na nésledujicich tfech tirovnich:

e Lexikdlni (linearni) analyza. Zdrojovy program vstupuje do procesu piekladu jako posloup-
nost znakt. Tato posloupnost se ¢te linedrné zleva doprava a sestavuji se z ni lexikalni
symboly (tokens) jako konstanty, identifikitory, klicova slova nebo operatory.

e Syntakticka (hierarchickd) analyza. 7 posloupnosti lexikalnich symbola se vytvareji hie-
rarchicky zanofené struktury, které maji jako celek svij vlastni vyznam, napt. vyrazy,
prikazy, deklarace nebo program.

e Sémantickd analyza. Béhem sémantické analyzy se provadéji nékteré kontroly, zajistujici
spravnost programu z hlediska vazeb, které nelze provadét v rdmci syntaktické analyzy
(napf. kontrola deklaraci, typova kontrola apod.).

Uvedené ¢lenéni na tirovné analyzy vychazi z toho, ze bézné programovaci jazyky jsou z hle-
diska Chomského klasifikace typu 1, tj. kontextové. Pro primou analyzu kontextovych jazykt do-
sud nebyly vyvinuty — na rozdil od jazyka bezkontextovych — dostateéné efektivni prostredky.
Proto se na kazdé z téchto tirovni pouzivaji specidlni metody specifikace i implementace, které
vyuzivaji vlastnosti jazykt prislusnych typt, tj. linedrni analyza se provadi prostiedky pro ana-
lyzu regularnich jazykt a hierarchicka analyza prostiedky pro analyzu bezkontextovych jazyki.
Pro sémantickou analyzu se obvykle vyuziva nékterd modifikace atributovych gramatik, vétsi
¢ast sémantické analyzy vSak byva implementovana primo prostiedky jazyka, jimz je realizovan
prekladac.

1.2.1 Lexikalni analyza

Faze lexikalni analyzy (lexical analysis, scanning) ¢te znaky zdrojového programu a sestavuje je
do posloupnosti lezikalnich symboli, v niz kazdy symbol predstavuje logicky souvisejici posloup-
nost znakt jako identifikator nebo operator obdobny :=. Posloupnost znaku tvoricich symbol se
nazyva lexém (lexeme).
Po lexikilni analyze znakl napt. v tomto pritazovacim ptikazu
pozice := polatek + rychlost * 60 (L.1)

by se vytvorily nasledujici lexikdlni jednotky:
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l zdrojovy program

Analyza

Strukturalni analyza

Lexikalni lexikalni | Syntakticka

>

analyza analyza

symboly

derivaéni strom

Y

Sémantickd analyza

l intermediarni kéd

Obr. 1.3: Struktura analytické ¢asti prekladace

1. identifikdtor pozice
2. symbol pfifazeni :=
3. identifikdtor pocatek
4. operator +

5. identifikdtor rychlost
6. operator *

7. ¢islo 60

Symboly, které zahrnuji celou t¥idu lexikdlnich jednotek (identifikator, ¢islo, fetézec), jsou
reprezentovany obvykle jako dvojice <druh symbolu, hodnota>, pficemz druha c¢ast dvojice
miize byt pro nékteré symboly prazdné. Vystupem lexikdlniho analyzitoru pro piikaz (1.1) by
tedy mohla byt posloupnost

<id,pozice> <:=> <id,polatek> <+> <id,rychlost> <*> <num,60>

Mezery, konce fadkd a pozndmky oddélujici lexikalni symboly se obvykle béhem lexikalni
analyzy vypoustéji.
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1.2.2 Syntakticky analyzator

Syntakticka analyza (parsing, syntax analysis) spo¢ivé v sestavovani lexikdlnich jednotek ze zdro-
jového programu do gramatickych frazi, které preklada¢ pouziva pro syntézu vystupu. Grama-
tické fraze zdrojového programu se obvykle reprezentuji derivacnim stromem obdobnym stromu
na obr. 1.4.

pritazovaci
prikaz
identifikdtor = vyraz
| e
pozice vyraz + vyraz
| — | T
identifikator — vijraz * vijraz
| | |
po&atek  identifikdtor identifikdtor
| |
rychlost 60

Obr. 1.4: Derivaéni strom pro vyraz pozice:=polatek+rychlost*60

Ve vyrazu pocatek+rychlost*60 je fraze rychlost*60 logickou jednotkou, nebot podle
béznych matematickych konvenci pro aritmetické vyrazy se nasobeni provadi pired séitdnim.
Vzhledem k tomu, Ze za vyrazem po&atek+rychlost nasleduje *, nevytvari tento vyraz v situaci
na obr. 1.4 frazi.

Hierarchickd struktura programu se obvykle vyjadfuje pomoci rekurzivnich pravidel, za-
psanych ve formé bezkontextové gramatiky. Napiiklad pro definici ¢asti vyrazu mtzeme mit
nésledujici pravidla:

vyraz -> identifik&ator (1
viraz -> ¢&islo (2)
viraz -> vyraz + vjraz (3)
viraz -> vyraz * vjraz (4)
viraz -> ( vjraz ) (5)

Pravidla (1) a (2) jsou (nerekurzivni) zakladni pravidla, zatimco (3)—(5) definuji vyraz po-
moci operatort aplikovanych na jiné vyrazy. Podle pravidla (1) jsou tedy pogatek a rychlost
vyrazy. Podle pravidla (2) je 60 vyraz, zatimco z pravidla (4) mzeme nejprve odvodit, ze
rychlost*60 je vyraz a koneéné z pravidla (5) také potatek+rychlost*60 je vyraz.

Podobnym zptisobem jsou definovany piikazy jazyka, jako napt.:

prikaz -> identifikator := vyjraz
p¥ikaz -> while ( vyraz ) do p¥ikaz (1.2)
ptikaz -> if ( vyraz ) then ptfikaz

Déleni na lexikalni a syntaktickou analyzu je dosti volné. Obvykle vybirame takové rozdéleni,
které zjednodusuje ¢innost analyzy. Jednim z faktor, které pfitom uvazujeme, je to, zda jsou
konstrukce zdrojového jazyka reguldrni nebo ne. Lexikalni jednotky lze obvykle popsat jako
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reguldrni mnoziny, zatimco konstrukce vytvorené z lexikalnich jednotek jiz vyzaduji obecnéjsi
pristupy.

Typickou regularni konstrukci jsou identifikatory, popsané obvykle jako posloupnosti pis-
men a ¢islic zac¢inajici pismenem. Bézné rozpoznivame identifikatory jednoduchym prohlizenim
vstupniho textu, v némz ocekdvame znak, ktery neni pismeno ani cislice, a potom seskupime
v8echna pismena a éislice nalezené az do tohoto mista do lexikalni jednotky pro identifikator.
Znaky takto shromazdéné zaznamename do tabulky (tabulky symbolil) a odstranime je ze vstu-
pu tak, aby mohlo pokracovat zpracovani dalsiho symbolu.

Tento zptisob linedrniho prohledévani na druhé strané neni dostateény pro analyzu vyrazi
nebo prikazi. Nemuzeme napiiklad jednoduse kontrolovat dvojice zavorek nebo kli¢ovych slov
begin a end v prikazech bez zavedeni jakéhosi druhu hierarchické struktury na vstupu.

Derivaéni strom na obr. 1.4 popisuje syntaktickou strukturu vstupu, ale obsahuje informace,
syntaktické struktury dava syntakticky strom na obr. 1.5(a). Syntakticky strom je zhusténou
reprezentaci deriva¢niho stromu; operatory v ném vystupuji jako vnitini uzly a operandy téchto
operatort jsou nasledniky jejich prislusnych uzla.

1.2.3 Sémanticka analyza

Faze sémantické analyzy zpracovavd predevsim informace, které jsou uvedeny v deklaracich,
uklddé je do vnitrnich datovych struktur a na jejich zakladé provadi sémantickou kontrolu pii-
kazu a vyrazu v programu. K identifikaci operatori a operandu téchto vyrazi a prikaza vyuziva
hierarchickou strukturu, urcenou ve fazi syntaktické analyzy.

Dilezitou slozkou sémantické analyzy je typovd kontrola. Kompildtor zde kontroluje, zda
v8echny operatory maji operandy povolené specifikaci zdrojového jazyka. Mnoho definic pro-
gramovacich jazykt naptiklad vyzaduje, aby kompildtor hlasil chybu, kdykoliv je realné ¢islo
pouzito jako index pole. Specifikace jazyka vsak mize dovolit nékteré implicitni transformace
operandu, naptiklad pfi aplikaci binarniho aritmetického operatoru na celoéiselny a realny ope-
rand. V tomto pripadé muze kompilator pozadovat konverzi celého ¢isla na redlné.

Jsou-li napt. vSechny proménné v nasem ukézkovém piikazu redlné, je tfeba provést konverzi
celo¢iselné konstanty 60 na redlnou, jak znazoriuje obr. 1.5(b). V tomto pfipadé je rovnéz mozné
typovou konverzi provést primo a konstantu 60 nahradit hodnotou 60.0.

PN PN

pozice + pozice +
pocatek * pocatek *
rychlost 60 rychlost inttoreal
|
(a) (b) 60

Obr. 1.5: Syntakticky strom
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1.2.4 Generovani mezikédu

Po ukonceni syntaktické a sémantické analyzy generuji nékteré prekladace explicitni intermedi-
drni reprezentaci zdrojového programu (mezikdd). Intermedidrni reprezentaci mizeme povazovat
za program pro né&jaky abstraktni pocitac. Tato reprezentace by méla mit dvé dilezité vlastnosti:
méla by byt jednoducha pro vytvareni a jednoduch4 pro preklad do tvaru cilového programu.

Intermediarni kéd slouzi obvykle jako podklad pro optimalizaci a generovani cilového kédu.
Mize vsak byt také kone¢nym produktem piekladu v interpreta¢nim piekladaci, ktery vygene-
rovany mezikéd primo provadi.

Intermediarni reprezentace mohou mit rizné formy. Napiiklad tiiadresovy kéd se podoba
jazyku symbolickych instrukci pro pocitac¢, jehoz kazdé misto v paméti mize slouzit jako registr.
Tiiadresovy kdéd se skladé z posloupnosti instrukci s nejvyse tfemi operandy. Zdrojovy program
z (1.1) by mohl v tifadresovém kédu vypadat nasledovné:

templ := inttoreal(60)

temp2 := rychlost * templ (1.3)
temp3 := polatek + temp2

pozice := temp3

Intermediidrnimi reprezentacemi, které se vyuzivaji v prekladacich, se budeme zabyvat v ka-
pitole 8. Obecné tyto reprezentace museji délat vice nez jen vypocCty vyrazi; museji si napriklad
poradit s ridicimi konstrukcemi a voldnim procedur.

1.2.5 Optimalizace kédu

Faze optimalizace kddu se pokousi vylep$it intermediarni kéd tak, aby jeho vysledkem byl rych-
lejsi nebo kratsi strojovy kdd. Pojem “optimalizace” se nechipe doslovné jako nalezeni nejlepsi
varianty, nékteré optimaliza¢ni algoritmy mohou ve zcela specidlnich pripadech vést dokonce ke
zhorseni vlastnosti ptivodniho kédu.

Nékteré optimalizace jsou trividlni. Napriklad prirozeny algoritmus generuje intermedidrni
kéd (1.3) pomoci jedné instrukce pro kazdy operdtor ve stromové reprezentaci po sémantické
analyze, i kdyz existuje lepsi zptisob provedeni téchze vypocétt pomoci celkem dvou instrukei:

templ := rychlost * 60.0
poZatek + templ (1.4)

pozice :

Uvedenou optimalizaci lze bez problémi v pirekladaci realizovat. Prekladac¢ totiz mlze zjistit,
ze konverzi hodnoty 60 z celo¢iselného na redlny tvar lze provést jednou provzdy v ¢ase piekladu,
takze operaci inttoreal je mozné vypustit. Dale hodnota temp3 se pouzivd pouze jednou pro
preneseni jeji hodnoty do proménné pozice. MiiZzeme tedy bez obav pouzit misto temp3 piimo
proménnou pozice, takze neni pot¥ebny posledni piikaz v (1.3) a dostaneme kdd (1.4).

V mnozstvi riznych proviadénych optimalizaci se jednotlivé pirekladace od sebe zna¢né lisi.
Prekladace, tzv. “optimalizujici,” které provadéji vétsinu optimalizaci, stravi podstatnou ¢éast
doby prekladu praveé v této fazi. Existuji vSak i jednoduché optimalizace, které podstatné zlepsi
dobu béhu prelozeného programu bez velkého zpomaleni piekladu.

1.2.6 Generovani cilového kédu

Posledni fazi prekladace je generovani cilového kédu, coz je obvykle premistitelny strojovy kéd
nebo program v jazyce asembleru. VSem proménnym pouzitym v programu se pridéli misto
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v paméti. Potom se instrukce mezikédu pieklddaji do posloupnosti strojovych instrukci, které
provadéji stejnou ¢innost. Kritickym problémem je pfifazeni proménnych do registri.
Pieklad kédu (1.4) mize naptiklad s pouzitim registri 1 a 2 vypadat takto:

MOVF rychlost, R2
MULF #60.0, R2
MOVF poc&atek, R1
ADDF R2, R1

MOVF R1, pozice

Prvni operand kazdé instrukci je zdrojovy, druhy operand cilovy. Pismeno F ve vSech instruk-
cich znamend, ze pracujeme s hodnotami v pohyblivé fadové ¢arce. Uvedeny kéd piresune obsah
adresy rychlost (obesli jsme zatim dilezity problém piidéleni paméti identifikdtortiim zdrojo-
vého programu) do registru 2, potom ho vynésobi redlnou konstantou 60.0. Znak # znamena,
Ze se ma hodnota 60.0 zpracovat jako konstanta. Tteti instrukce presouvd hodnotu po¢atek do
registru 1 a pric¢itd k nému hodnotu vypoctenou drive v registru 2. Na konec se pfesune hodnota
z registru 1 na adresu pozice, takZe tento kéd implementuje ptifazeni z obr. 1.4.

1.2.7 Tabulka symbola

Zakladni funkci tabulky symbolt je zaznamenavani identifikatord pouzitych ve zdrojovém pro-
gramu a shromazdovani informaci a rtznych atributech kazdého identifikitoru. Tyto atributy
mohou poskytovat informaci o paméti pridélené napt. proménné, jeji typu, rozsah platnosti a
v pripadé jmen procedur takové véci jako pocet a typy argumentii, zpisob predavani kazdého
argumentu (nap¥. odkazem) a typ vracené hodnoty, pokud néjaka existuje.

Tabulka symboli (symbol table) je datova struktura obsahujici pro kazdy identifikator jeden
zaznam s jeho atributy. Tato datova struktura umoznuje rychlé vyhledani zdznamu pro konkrétni
identifikator a rychlé uklddani nebo vybirani prislusnych dat ze zdznamu. Tabulkami symbola
se budeme zabyvat v kapitole 5.

Rozpozné-li lexikalni analyzator ve zdrojovém programu identifikdtor, mize ho rovnou ulo-
zit do tabulky symboli. Béhem lexikalni analyzy vsSak normélné nemuzeme vSechny atributy
identifikdtoru urcit. Napriklad v pascalovské deklaraci

var pozice, pocatek, rychlost : real;

neni typ real znam v okamziku, kdy lexikdlni analyzator vidi identifikdtory pozice, pocatek a
rychlost.

Informace o identifikdtorech uklidaji do tabulky symboli zbyvajici faze, které je také raznym
zpusobem vyuzivaji. Béhem sémantické analyzy a generovani intermedidrniho kédu naptiklad
potfebujeme znat typy proménnych a funkci, abychom mohli zkontrolovat jejich spravné pouziti
ve zdrojovém programu a generovat pro né spravné operace. Generator kédu typicky uklada a
pouziva podrobné informace o paméti pridélené jednotlivym objekttim v programu.

1.2.8 Diagnostika a protokol o pribéhu prekladu

Velkou ¢ast chyb zpracovavaji faze syntaktické a sémantické analyzy. Lexikalni fize odhaluje
chyby v pripadé, Ze znaky na vstupu netvori zadny symbol jazyka. Chyby, kdy posloupnost
symbolt poruSuje strukturni pravidla (syntaxi) jazyka, se detekuji béhem syntaktické analyzy.
Béhem sémantické analyzy se piekladac¢ pokousi nalézt konstrukce, které maji sice syntaktic-
kou strukturu odpovidajici bezkontextové gramatice jazyka, avSak porusuji kontextovd omezeni
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(napt. nedeklarované proménné) nebo sémantickd pravidla jazyka, napt. pokud se pokousime
seéist v Pascalu dva identifikitory, z nichZ jeden je jménem pole a druhy jménem procedury.
Zpracovanim chyb v jednotlivych fizich se budeme zabyvat podrobnéji vzdy v prislusné kapitole.

Pfi vyskytu chyby ve zdrojovém textu (pfipadné chyby zptsobené vnéjsimi okolnostmi, jako
napt. neuspésny zapis do pracovniho souboru v dtisledku zaplnéni disku) musi preklada¢ néjakym
zpusobem reagovat. Mozné reakce prekladace miizeme obecné shrnout do nésledujiciho seznamu:

I. Neprijatelné reakce

(a) Nespravné reakce (bez ohlaseni chyby)

e Piekladac zhavaruje nebo cykli.

e Piekladac pokracuje, ale generuje nespravny cilovy program.
(b) Spravné reakce (ale nepouzitelné)

e Piekladac¢ nahlési prvni chybu a zastavi se.
II. Pfijatelné reakce

(a) Mozné reakce

e Prekladac¢ nahlési chybu a zotavi se, pokracuje v hledani dal$ich moznych chyb.

e Prekladac nahlasi a odstrani chybu, pokracuje v generovani spravného cilového
kédu.

(b) Nemozné reakce (se soucasnymi metodami)

e Piekladac¢ nahlési a opravi chybu, pokracuje v generovani programu odpovidaji-
ciho presné zdmértim programatora.

Nejproblematic¢téjsi je pripad, kdy preklada¢ na chybu nezareaguje a vytvori cilovy kdd.
Takova chyba se mtze projevit az po delsi dobé a miize zpiisobit i vaznou ztratu dat. Prelozeny
program muze mit neocekdvané chovani, které neni vysvétlitelné na zdkladé jeho zdrojového
kédu. Ukonceni pirekladu po prvni nalezené chybé zna¢né prodluzuje proces ladéni programu
nutnosti neustile opakovanych piekladi. Tento typ reakce je snad jesté mozny v integrovanych
vyvojovych prostiedich, kdy se oprava a nové spusténi programu provede velmi jednoduse, ale
obecné lze Fici, Ze minimalni pfijatelnou reakci prekladace na chybu je zotaveni. Algoritmy, které
umoznuji odstranéni chyb (modifikaci zdrojového textu nebo vnitfniho tvaru programu) jsou
Casové narocné a tedy nevhodné pro interaktivni prostiedi. Navic umoznuji spusténi nespravné
modifikovaného programu s moznymi disledky jako pii neohldSeni chyby.

1.3 Organizace prekladu

1.3.1 Faze prekladu

Obecné schéma prekladace z hlediska jeho ¢élenéni na faze je uvedeno na obr. 1.6. Toto ¢lenéni
odpovidé logické strukture prekladace, kterd vsak nemusi pfimo odpovidat skute¢né implemen-
taci.

Jednotlivé faze se casto rozdéluji na predni cédst (front end) a koncovou éast (back end).
Predni ¢ast se sklada z téch fazi nebo jejich ¢asti, které zaviseji prevazné na zdrojovém jazyku
a jsou dosti nezavislé na cilovém pocitaci. Obvykle zahrnuje lexikalni a syntaktickou analyzu,
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vytvareni tabulky symbolii, sémantickou analyzu a generovani intermedidrniho kédu. V piedni
casti prekladace lze provést rovnéz jistou ¢ast optimalizace kédu. Obsahuje také obsluhu chyb,
které vznikaji béhem analyzy.

Koncova c¢ast zahrnuje ty casti prekladace, které jiz zaviseji na cilovém pocitaci, a obecné
nezavisi na zdrojovém jazyku, ale na intermedidrnim kédu. V koncové ¢asti prekladace nalezneme
prvky faze optimalizace kédu a generovani kédu spole¢né s nutnymi operacemi pro obsluhu
chyb a operace s tabulkou symbolt. Déleni na predni a koncovou ¢ast obvykle koresponduje
s délenim na analytickou a syntetickou ¢ast prekladu, i kdyz predni ¢ast také provadi syntézu
intermedidrniho kédu a koncova ¢ast zase tento kdd analyzuje.

Zdrojovy
jazyk

Lexikalni
analyza

Predni l

Cast Syntakticka
analyza

Sémanticka
analyza

Y

Intermediarnii
jazyk

Optimalizace
intermed. kédu

Koncovi Generator

s kédu

cast ¥
Optimalizace
cilového kodu

Cilovy
jazyk

Obr. 1.6: Faze prekladace

Pti pienosu prekladace na jiny cilovy pocita¢ se pii dobie provedeném navrhu pouze pre-
vezme piedni ¢ast, ke které se pripoji nové vytvorena koncova c¢ast. Je-li koncova ¢ast vhodné
navrzena, nemusi dokonce byt nutné ji ptilis ménit. V rozsahlejsich navrhovych systémech s vice
jazyky se nékdy také snazime preklddat nékolik riznych programovacich jazyki do téhoz inter-
mediarniho jazyka a pouzit pro rizné piedni ¢asti jedinou koncovou ¢ast. Vzhledem k tomu,
ze ale mezi koncepcemi riznych jazykd existuji uréité rozdily, mé tento postup jen omezené
moznosti. Uvedeny postup zvolila napf. firma JPI ve své fadé piekladact TopSpeed (C, C++,
Pascal, Modula-2).
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1.3.2 Pruachody

Nékolik fazi prekladu se obvykle implementuje do jediného prichodu (pass) skladajiciho se ze
¢teni vstupniho souboru a zapisu vystupniho souboru. V praxi existuje mnoho variaci ve zptisobu
rozdéleni fazi prekladace do prichodu, které zaviseji predevsim na nésledujicich okolnostech:

e Vlastnosti zdrojového a cilového jazyka.

e Velikost dostupné paméti pro preklad.

Rychlost a velikost prekladace.

Rychlost a velikost cilového programu.

Pozadované informace a prostiedky pro ladéni.
e Pozadované techniky detekce chyb a zotaveni.

e Rozsah projektu — velikost programatorského tymu, ¢asové moznosti.

Prekladace uréené piredevsim pro vyuku jsou obvykle jednopriichodové. Neprovadéji mnoho op-
timalizaci, nebot se pfedpokladé Gastéjsi spousténi piekladace nez samotného pielozeného pro-
gramu. Vétsi diiraz se u nich klade na zpracovani chyb a moznosti ladéni. Naopak v pirekladacich
pouzivanych pro vytvareni uzivatelskych aplikaci je dilezitd dikladna optimalizace, kterd se
obvykle provadi ve vice priichodech. Nékteré jazyky dokonce neni mozné preklddat v jednom
pruchodu z prinicipidlnich divodi, nebot napiiklad umoznuji volat procedury diive, nez jsou
znadmy typy jejich parametra.

Cinnost fazi, které vytvaieji jeden prichod, se ¢asto navzijem prekryva. Napiiklad lexi-
kalni, syntaktickd a sémantickd analyza mohou vytvaret jediny prichod. Posloupnost symboli
po lexikalni analyze pak muzeme prekladat primo do intermedidrniho kédu. Syntakticky analy-
zator miZzeme pii podrobnéjsim pohledu brat jako fidici prvek. Pokousi se odkryt gramatickou
strukturu symbolii, které vidi; symboly ziskdva tehdy, kdyz je potiebuje, volanim lexikilniho
analyzatoru. Po rozpoznani gramatické struktury syntakticky analyzator vola generdtor inter-
mediarniho kédu, aby provedl sémantickou analyzu a vygeneroval ¢ast kédu. NS pohled na
navrh prekladace bude sméfovat pravé k tomuto zpiisobu organizace.

1.4 Pribuzné programy

K prekladac¢i mohou byt navic nutné pro vytvoreni proveditelného programu i nékteré dalsi po-
mocné programy (viz obr. 1.7). Typicky proces zpracovani zdrojového programu v sobé muze
zahrnovat spusténi preprocesoru, ktery zpracuje makrodefinice, prikazy pro podminény pieklad
nebo ptikazy pro vlozeni textu z jiného souboru do zdrojového programu. Po piekladu vznikne
cilovy kéd, ktery mize mit bud tvar premistitelného bindrniho modulu, nebo v nékterych jed-
nodussich prekladacich miize byt vystupem program, ktery je tieba déle zpracovat asemblerem.
Prelozené moduly musi dale zpracovat spojovaci program, ktery k nim p#ipoji knihovni pod-
programy a obvykle i ¢ast kédu, kterd zajistuje rizné pomocné ¢innosti v dobé béhu programu
(tzv. run-time systém). Vysledkem ¢innosti spojovaciho programu je jiz spustitelny program.

Nékteré rozsahlejsi vyvojové systémy obsahuji kromé uvedenych zdkladnich prostiedki jesté
rizné podpurné programy, zajistujici napiiklad tyto ¢innosti:
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zdrojovy
program
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vklddané
preprocesorf "
¢ soubory
diagnostické
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spustitelny
program

Obr. 1.7: Postup pfi vytvareni spustitelného programu

e Ladéni programu na symbolické nebo strojové drovni.

e Zkouméani uschovaného obsahu paméti po havarii programu.
e Zpétny preklad cilového programu do zdrojového tvaru.

e Formatovani programu pro tisk.

e Tisk seznamu kiizovych referenci.

e Generovani statistik o ¢innosti programu (profilovini) — napf. pocet volani kazdé pro-
cedury, vyuziti opera¢ni paméti, casu procesoru apod.

e Archivace vyvojovych verzi programu.

e Udrzba aktudlni verze programu — automatické spousténi piekladu zménénych progra-
movych moduld a budovani spustitelného programu (programy typu make).

e Udrzba knihoven podprogramii.

e Specializované editory.

Pri navrhu prekladace je tfeba mit pouziti téchto prostiedkt na paméti tak, aby jich mohl
uzivatel co nejvice vyuzivat. Prekladac¢ napriklad musi zajistit generovani dostate¢nych informaci
pro symbolické ladéni programu (jména a umisténi proménnych a procedur, odkazy na zacatky
zdrojovych fadki apod.) nebo musi do generovaného programu vkladat volani specidlnich sluzeb
pro vyhodnocovani statistik o ¢innosti programu.
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1.5 Automatizace vystavby prekladaca

V rémci teorie a praktickych aplikaci byla vyvinuta fada programovych nastroji, které usnadnuji
implementaci prekladaci. Jejich spektrum zahrnuje jednoduché generatory (konstruktory) lexi-
kalnich a syntaktickych analyzatort, ale i komplexni systémy nazyvané generdtory prekladacu
(compiler-generators), kompildatory kompildtori (compiler-compilers) nebo systémy pro psand
prekladaci (translator-writing systems). Tyto systémy na zakladé specifikace zdrojového jazyka
a cilového pocitace generuji prekladac¢ pro dany jazyk. Vstupni specifikace mize zahrnovat

e popis lexikalni a syntaktické struktury zdrojového jazyka,
® popis, co se mé generovat pro kazdou konstrukci zdrojového jazyka,
e popis pocitace, pro ktery ma byt generovan kéd.

V mnoha pripadech jsou tyto specifikace v podstaté souborem programt, které generator
kompilatort vhodné “spoji.” Nékteré generdtory vsak umoznuji, aby ¢asti specifikaci mély ne-
proceduralni charakter, tj. aby napriklad namisto sytaktického analyzatoru mohl tvirce zadat
pouze bezkontextovou gramatiku a generator sim prevede tuto gramatiku na program realizujici
syntaktickou analyzu zdrojového jazyka. VSechny tyto systémy vSak maji uréitd omezeni. Pro-
blém spociva v kompromisu mezi mnozstvim prace, které déla generdtor kompiladtoru automa-
ticky, a pruznosti celého systému. Ilustrujme tento problém na piikladé lexikélniho analyzatoru.

Vétsina systémi pro psani prekladact dodavé ve skutecnosti tentyz podprogram lexikalni
analyzy pro generovany kompildtor, lisici se pouze v seznamu kli¢ovych slov specifikovanych
uzivatelem. Pro vétSinu ptipadi je toto feseni vyhovujici, problém vSak nastane v ptripadé ne-
standardni lexikilni jednotky, napf. identifikdtoru, ktery muze kromé éislic a pismen obsahovat
i jiné znaky. I kdyZz existuje obecnéjsi pistup k automatické konstrukci tohoto analyzatoru (re-
prezentovany napiiklad generatorem lex, kterému se budeme vénovat podrobnéji v ¢lanku 2.6),
vétsi pruznost systému vyzaduje podrobnéjsi specifikaci a tudiz i vice prace.

K zédkladnim moznostem existujicich generatort prekladact patii:

e generator lexikdlniho analyzatoru,
e generator syntaktického analyzatoru a
e prostiedky pro generovani kédu.

Principy ¢innosti a vystavby obou generatorti analyzatorti jsou zaloZeny na teorii formélnich
jazykt a gramatik. Podstatnou vyhodou pouziti téchto generatorid je zvyseni spolehlivosti pie-
kladace. Mechanicky generované ¢asti prekladace jsou daleko méné zdrojem chyb nez ¢asti pro-
gramované rucné.

Jako prostiedkii usnadnujicich generovani kédu se v téchto systémech obvykle pouziva vys-
stho programovaciho jazyka. Slouzi ke specifikaci generovani jak intermedidrniho kédu, tak i
symbolickych instrukci nebo strojového jazyka. Ve tvaru napt. sémantickych podprogrami jsou
pak tyto specifikace voldny automaticky generovanym syntaktickym analyzdtorem na vhod-
nych mistech. Mnoho systémi pro psani pirekladact pouziva také mechanismu pro zpracovani
rozhodovacich tabulek, které vybiraji generovany cilovy kéd. Tyto tabulky jsou spolu s jejich
interpretem generovany na zdkladé popisu vlastnosti cilového jazyka a tvoii soucast vysledného
kompiléatoru.



Kapitola 2

Lexikalni analyza

2.1 Cinnost lexikalniho analyzatoru

Lexikalni analyzator je prvni fazi prekladace. Jeho hlavnim tkolem je ¢ist znaky ze vstupu a
na svuj vystup davat symboly, které dale pouziva syntakticky analyzator. Tato interakce, sche-
maticky shrnuté na obr. 2.1, se bézné implementuje tak, ze lexikdlni analyzator vytvorime jako
podprogram nebo koprogram syntaktického analyzatoru. Po pfijeti piikazu “dej dalsi symbol”
od syntaktického analyzatoru ¢te lexikalni analyzator vstupni znaky az do té doby, nez mize
identifikovat dalsi symbol.

symbol

Y

Zdrojoxli> lexikalni syntakticky
program analyzator | analyzator
¢t dalsi symboll

Obr. 2.1: Interakce lexikdlniho a syntaktického analyzitoru

Vzhledem k tomu, ze lexikdlni analyzator je tou casti prekladace, ktera ¢te zdrojovy text, miize
na uzivatelském rozhrani provadét i dalsi tkoly. Jednim takovym tkolem je odstranovani pozna-
mek a odsazovacl (mezer, tabelatori a konci fadki) ze zdrojového programu. Dalsim tkolem
je udrzovani konzistence chybovych hldseni piekladace a zdrojového textu. Lexikalni analyzator
miize naptiklad sledovat pocet nactenych znakl konce faddku a umoznit ke kazdému chybovému
hléSeni pripojeni ¢isla prislusného radku s chybou. V nékterych prekladacich je lexikdlni ana-
lyzator povéren provadénim opisu zdrojového programu s vyznacenymi chybovymi hldsenimi.
Pokud zdrojovy jazyk obsahuje nékteré funkce makroprocesoru, potom tyto funkce mohou byt
implementovany béhem lexikalni analyzy.

Pro rozdéleni analytické fize prekladu na lexikilni analyzu a syntaktickou analyzu existuje
nékolik ddavodi.

1. Ziejmé nejpodstatnéjsim divodem je jednodussi navrh piekladace. Oddéleni lexikalni a
syntaktické analyzy ¢asto umoznuje jednu nebo obé faze zjednodusit. Napriklad syntak-

N4

analyzator, ktery predpoklada, ze pozndmky a mezery uz byly odstranény lexikalnim ana-
lyzatorem.

17
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SYMBOL PRIKLADY LEXEMU NEFORMALNI POPIS VZORU
const const const
if if if
relation <, <=, =, <>, >, >= < nebo <= nebo = nebo <> nebo >= nebo >
id pi, count, D2 pismeno nasledované pismeny a ¢islicemi
num 3.1416, 0, 6.02E23 libovolna ¢iselnd konstanta,
literal "core dumped" libovolné znaky v uvozovkach kromé uvozovek

Obr. 2.2: Priklady symbola

2. Zlepsi se efektivita prekladace. Oddéleny lexikalni analyzator umoznuje pouzit specializo-
vané a potencialné mnohem efektivnéjsi algoritmy. Ctenim zdrojového programu a jeho
rozdélovanim do symbolu se ztraci mnoho ¢asu. Specializované techniky prace s vyrovna-
vaci paméti pri éteni vstupnich znaki mohou podstatné zvysit vykonnost prekladace.

3. Zvysi se prenositelnost piekladace. Zvlastnosti vstupni abecedy a jiné anomaélie konkrét-
nich vstupnich zafizeni se mohou omezovat pouze na lexikalni analyzator. Naptiklad jazyk
C umoznuje pouziti specialnich tfiznakovych kombinaci pro znaky, které nebyvaji dostupné
na nékterych klavesnicich (*?7(’ pro ’[’, *?7<’ pro '{’ apod.).

Pro podporu automatizace vytvareni oddélenych lexikdlnich a syntaktickych analyzatort
byly vytvoreny specializované prostiedky. S programem Lex se sezndmime v této kapitole, pro-
gramu Yacc bude vénovana c¢ast kapitoly néasledujici.

2.2 Zakladni pojmy

2.2.1 Symboly, vzory, lexémy

Kdyz hovorime o lexikalni analyze, pouzivame vyrazu symbol, vzor a lexém se specifickym vyzna-
mem. Piiklady jejich pouziti ukazuje obrazek 2.2. Obecné existuje mnozina vstupnich fretézci,
pro které se na vystup dava tyz symbol. Tato mnozina je popsana pravidlem zvanym vzor sym-
bolu. Lexém je posloupnost znakti zdrojového programu, kterd odpovidd vzoru pro konkrétni
symbol. Napriklad v piikazu jazyka Pascal

const pi = 3.1416;

je podretézec pi lexémem pro symbol identifikdtor.

Symboly povazujeme za termindlni symboly gramatiky zdrojového jazyka. Lexémy odpo-
vidajici vzoriim pro symboly predstavuji fetézce znaki zdrojového programu, které miizeme
povazovat za jedinou lexikalni jednotku.

V mnoha programovacich jazycich se za symboly povazuji nasledujici konstrukce: klicova
slova, operétory, identifikdtory, konstanty, fetézce (ve smyslu literdli) a interpunkéni symboly
jako zavorky, ¢arky a stiedniky. Ve vysSe uvedeném piikladu se pti vyskytu posloupnosti znakt
pi ve zdrojovém programu vrati syntaktickému analyzitoru symbol reprezentujici identifikator.
Vraceni symbolil se ¢asto implementuje jako vraceni celych cisel, kterd jsou symbolim ptidélena
(pfipadné hodnot vyc¢tového typu, pokud to implementaéni jazyk umoziuje).

Vzor je pravidlo popisujici mnozinu lexémi, které mohou piedstavovat ve zdrojovém pro-
gramu konkrétni symbol. Vzor pro symbol const na obr. 2.2 je pravé jediny tetézec const,
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jimz je klicové slovo oznaceno. Vzor pro symbol relation je mnozina rela¢nich operatort jazyka
¢islo) budeme pouzivat reguldrnich vyrazi.

Nékteré jazykové konvence maji dopad na slozitost lexikalni analyzy. Jazyky jako Fortran
vyzaduji, aby urcité konstrukce byly na pevné pozici ve vstupnim fddku. Umisténi lexému miize
byt tedy dilezité pii urcovani spravnosti zdrojového programu. Trend tvorby modernich pro-
gramovacich jazykt smétuje ke vstupu ve volném formatu, ktery umoznuje umisténi konstrukei
kdekoliv na vstupnim radku, takze tento aspekt lexikalni analyzy se stava stale méné dilezitym.

Zpracovani mezer se znacné jazyk od jazyka lisi. V nékterych jazycich jako je Fortran, Basic
nebo Algol 68 nejsou mezery v prikazech programu vyznamné, aZ na mezery uvnitt literdlovych
fetézcii. Mohou byt doplnény pro zvyseni ¢itelnosti programu. Konvence tykajici se mezer mohou
znacné komplikovat kol identifikace symbold.

Popularnim prikladem, ktery dokumentuje potencidlni obtize pfi rozpoznavani symboli, je
ptikaz DO ve Fortranu. V piikazu

DO 5 TI=1.25

az do okamziku, nez uvidime desetinnou tecku, nemizeme poznat, Ze DO neni kli¢ové slovo, ale
cast identifikdtoru DO5I. Na druhé strané v piikazu

DO5I=1,25
mame sedm symbolii, které odpovidaji klicovému slovu DO, navésti piikazu 5, identifikdtoru I,
operatoru =, konstanté 1, ¢arce a konstanté 25. Zde si nemtzeme byt az do vyskytu carky jisti,
zda je DO kli¢ové slovo.

V mnoha jazycich jsou nékteré tetézce rezervovany, tj. jejich vyznam je preddefinovan a
nemiize byt uzivatelem zménén. Nejsou-li kliova slova rezervovana, musi kli¢ové slovo od uzi-
vatelem definovaného identifikdtoru rozlisit lexikalni analyzator. V jazyce PL/I nejsou kli¢ova
slova rezervovand; pravidla pro rozliSeni kli¢ovych slov od identifikdtord jsou tedy znacné kom-
plikovand, jak ukazuje nésledujici piikaz PL/I:

IF THEN THEN THEN = ELSE; ELSE ELSE = THEN;

Pro analyzu klicovych slov mizeme pouzit v podstaté dvou pristupi. Muzeme je definovat
jako samostatné symboly se svou vlastni strukturou, napt. kli¢ové slovo END jako tetézec

7E7 7N7 7D7
- — — —

nebo muzeme pro kli¢ova slova pouzit stejného vzoru jako pro identifikitory a teprve po roz-
poznani identifikitoru otestovat na zdkladé tabulky klicovych slov, zda se jednd skuteéné o
identifikator nebo o kli¢ové slovo a podle toho vratit prislusny kéd symbolu. Druhy ptistup je
vyhodnéjsi z hlediska slozitosti automatu a pro vétSinu modernich jazykt ziejmé nemd smysl
pouzivat piistup prvni.

2.2.2 Atributy symbolu

Odpovidéa-li vzoru vice jak jeden lexém, musi lexikalni analyzator nasledujicim fazim prekladace
poskytnout informaci o tom, ktery konkrétni lexém byl rozpoznan. Napiiklad fetézcim 0 a 1
odpovidé vzor pro num, avsak pro generator kédu je podstatné znat, o ktery retézec se skutecné
jedna.
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Lexikdlni analyzitor shromaZduje informace o symbolech v atributech symboli. Symboly
maji vliv na rozhodovani syntaktického analyzatoru; atributy ovliviiuji preklad symboli. V praxi
mé symbol ¢asto pouze jeden atribut — ukazatel na polozku tabulky symbolti, kterd obsahuje
informace o symbolu. Pro Gcely diagnostiky nas miize zajimat jak lexém identifikatoru, tak i ¢islo
rfadku, na kterém se poprvé objevil. Obé tyto informace mohou byt rovnéz uloZeny v poloZce
tabulky symboli pro identifikator.

Priklad 2.1. Symboly a k nim prislusné hodnoty atributa pro piikaz jazyka Fortran
E=Mx C *x 2
jsou uvedeny dale jako posloupnost dvojic:

<id, ukazatel na polozku tabulky symbold pro E>

<assign_op,>

<id, ukazatel na polozku tabulky symbold pro M>

<mult_op,>

<id, ukazatel na polozku tabulky symbold pro C>

<exp_op,>

<num, celoliselna hodnota 2>
Povsimnéte si, ze nékteré dvojice nemuseji obsahovat hodnotu atributu; prvni slozka je dosta-
tecna pro identifikaci lexému. V tomto malém piikladu dostal symbol num atribut s celoc¢iselnou
hodnotou. Prekladac¢ také muze ulozit fetézec znakt, ktery tvoii ¢islo, do tabulky symbolt a
jako atribut symbolu num ponechat ukazatel na polozku tabulky. |

2.3 Vstup zdrojového textu

Na zacatku této kapitoly jsme uvedli, Ze jednim z tkolid lexikdlniho analyzatoru je ¢teni znakt
ze vstupniho (zdrojového) souboru. Cteni znakii mifizeme realizovat v nejjednodussim piipadé
napt. volanim standardni funkce getchar() jazyka C nebo procedury read() jazyka Pascal.

vvvvvv

e (teni po jednotlivych znacich mize byt zna¢né neefektivni ve srovnani se ¢tenim po radcich
nebo po velkych blocich textu, napf. mize piedstavovat volani funkce jadra operac¢niho
systému se vSemi kontrolami, které k tomu prisluseji. Analyzator tedy musi zajistit néjakou
spravu vyrovnavacich paméti, ze kterych se budou dile jednotlivé znaky odebirat. Ani
prostiedky vyrovnavaného vstupu dat, které poskytuji standardni knihovny jazyka C,
nejsou z hlediska efektivity dostatecné; v mnoha implementacich se ¢tend data kopiruji
az tiikrat pred tim, nez je obdrzi uzivatelsky program (z disku do vyrovnavaci paméti
operac¢niho systému, déle do vyrovnavaci paméti, kterd je ¢asti struktury FILE, a nakonec
do fetézce, ktery obsahuje lexém).

e pri ¢teni zdrojového textu se muze provadét jeho opis do vystupni tiskové sestavy, pricemz
tento opis se mize ddle doplitovat o informace ziskané pfi prekladu (Groven zanoreni za-
vorkovych struktur, adresy instrukci apod.). I tehdy, kdyZ se opis celého zdrojového textu
neprovadi, musi lexikalni analyzator udrzovat pro ucely hlaseni chyb alespon informaci o
¢isle zdrojového Fadku, piipadné text aktudlniho fadku a soucasnou pozici).

e v piipadé, Ze jazyk umoznuje vkladani ¢asti zdrojového textu z jinych soubori, podminény
preklad nebo préaci s makrodefinicemi (napf. jazyk C), je tfeba tuto ¢innost, kterd mize
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byt znacéné slozitd, provést bud jako samostatny prichod pied lexikalni analyzou, nebo se
musi provést zaroven s ¢innosti lexikdlniho analyzatoru, a to pravé béhem c¢teni znaki.

e béhem analyzy ¢asto potifebujeme provést nivrat ve vstupnim souboru; v pripadé, ze nim
implementa¢ni jazyk navrat neumoziiuje nebo jsou-li moznosti navraceni omezené (napft.
funkce ungetc () jazyka C umoziuje vratit pouze jediny znak), je tieba tuto akci provadét
ve vlastni rezii.

Cteni zdrojového textu je vhodné implementovat jako samostatny programovy modul komu-
nikujici s lexikdlnim analyzatorem pies urcité rozhrani. Oddélenim ¢innosti spojenych se ¢tenim
zdrojového textu muzeme dosdhnout vétsi prenositelnosti prekladace, nebot vét§ina systémové
zavislych operaci se soustfeduje pravé do vstupniho modulu.

Priklad 2.2. Nésledujici program je velmi jednoduchym piikladem implementace vstupniho
modulu. Definuje funkci getch (), kterd poskytuje nasledujici znak ve vstupnim souboru, a funkci
ungetch() pro navrat o znak zpét. Dale jsou k dispozici proménné obsahujici ¢islo soucasného
zdrojového radku, text tohoto fadku a ukazatel na znak, ktery bude zpracovin jako nésledujici.
Tyto informace lze dale vyuzit pro hlaSeni chyb.

int 1line = 0; /* ¢islo zdrojového fadku  */
char source[ 256 ]; /* zdrojovy Fradek x/
char *gchptr = source; /* ukazatel soulasné pozice */
int getch( void ) /* tteni jednoho znaku */
{
char ch;
if ( *gchptr == °\0’ ) { /* jsme za koncem ¥adku */
gchptr = gets( source );
if ( gchptr == NULL ) /* konec zdrojového souboru */
return( EOF );
line++;

}

return (ch = *gchptr++) ? ch : ’\n’;

void ungetch( void ) /* navrat o znak zp&t */
{
if ( gchptr != source ) { /* nejsme na zalatku fadku */
gchptr--;

V nékterych programovacich jazycich je casto tifeba, aby mél lexikdlni analyzator moznost
si prohlédnout nékolik znakt za lexémem jesté pred tim, nez muze spolehlivé ohlasit, o ktery
symbol se jednd. Podprogramy getch a ungetch z piikladu 2.2 napiiklad umoziiovaly precist
znaky nejvyse do konce fadku a pak je zase vratit zpét. Vzhledem k tomu, Zze neustalym piesou-
vanim znak mtze dochézet ke znaénym casovym ztratdm, pouzivaji se specializované techniky
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pracujici s vyrovnavacimi pamétmi (v prikladu 2.2 jsme méli vyrovnavaci pamét na jeden zdro-
jovy fadek). Tyto techniky jsou obvykle zna¢né zavislé na vlastnostech konkrétniho opera¢niho
systému, proto pouze naznac¢ime jednu z moznosti.

Pro vstup zdrojového textu miZzeme vyuzit vyrovnavaci paméti rozdélené na dvé ¢asti o ve-
likosti N znaki (viz obr. 2.3). Typicka hodnota N je dand velikosti diskového bloku, napf. 1024
nebo 4096 slabik. Do kazdé poloviny nacteme N znaki textu, a to vidy jednim volanim operace
¢teni pro cely blok, ne pro jednotlivé znaky. Zbyva-li na vstupu méné nez N znaki, ulozi se do
vyrovnavaci pameéti za posledni naéteny znak specialni znak eof.

‘ E = Moo c * % 2 eof ‘
Y

konec

zacdtek

Obr. 2.3: Rozdélend vstupni vyrovnavaci pamét

Pro ptistup do vyrovnéavaci paméti budeme udrzovat dva ukazatele Na poc¢atku budou oba
ukazatele ukazovat na tentyz znak; béhem analyzy bude jeden ukazatel oznacovat pozici prvniho
znaku lexému a druhy se bude piesunovat tak dlouho, az se nalezne konec lexému. Retézec znakt
mezi obéma ukazateli potom predstavuje soucasny lexém; po jeho zpracovani se oba ukazatelé
presunou za konec lexému a ¢innost se opakuje.

Jestlize se ukazatel konce lexému méa presunout do pravé poloviny vyrovnavaci paméti, naplni
se prava polovina dalsimi N znaky. M&-li se ukazatel pfesunout za pravy konec vyrovnavaci
paméti, naplni se levd polovina dalsimi N znaky a ukazatel se presune cyklicky na zacatek
vyrovnavaci pameéti.

Toto schéma umoznuje jen omezenou délku pohledu vpred ve vstupnim textu — omezeni je
déno velikosti vyrovnavaci paméti. Pokud vsak délka prohledavaného fetézce nepiekroci velikost
vyrovnavaci paméti, je vidy zajisténo, ze se mizeme vratit na zacitek lexému. To je vyhodné
napiiklad tehdy, jestlize pro rozpoznani urc¢ité konstrukce potiebujeme znat Sirsi kontext, v némz
je tato konstrukce uvedena. V praxi se mohou pouzivat nékteré dalsi modifikace, které dale
zvysuji efektivitu ¢teni zdrojového textu.

2.4 Specifikace a rozpoznavani symbolt
Pri implementaci lexikdlniho analyzatoru vzdy vychézime z vice ¢i méné formalniho popisu

struktury jednotlivych lexikalnich jednotek. Tento popis mlze byt v jednom z nésledujicich
tvari:

1. slovni popis,
2. regularni nebo linedrni gramatika,
3. graf prechodt kone¢ného automatu,

4. reguldrni vyraz, resp. reguldrni definice.



2.4. Specifikace a rozpoznavani symbolii 23

Vsechny tyto moznosti se v praxi vyskytuji a az na pfipadné moznou nejednoznac¢nost slov-
niho popisu jsou rovnocenné. V dalsich dvou odstavcich se budeme zabyvat poslednimi dvéma
variantami. Regularni nebo obecné linedrni gramatiky lze snadno prevést na koneény automat,
podobné jako slovni popis struktury jazyka.

2.4.1 Regularni vyrazy

Regularni vyrazy jsou dilezitou notaci pro specifikaci vzorti symboli. Kazdy vzor odpovida
mnoziné fetézci, takze regularni vyraz slouzi vlastné jako pojmenovani mnoziny fetézci. Clanek
2.6 tuto notaci rozsifuje na jazyk pro specifikaci lexikdlnich analyzatori.

Regularni mnoziny byly formalné definovany v [12]. Pro naSe ucely si definici rozsifime
o nékteré velmi casto se vyskytujici konstrukce. Regularni vyrazy nad abecedou X a jazyky jimi
oznacované budeme definovat néasledujicim zptsobem:

1. € je regularni vyraz oznacujici {e}, tj. mnoZinu obsahujici prazdny fetézec.

2. Je-li a symbol v £, potom a je regularni vyraz oznacujici {a}, tj. mnozinu obsahujici fetézec
a. Ackoliv pro tFi rizné vyznamy pouzivime stejny zapis, je ve skutecnosti regularni vyraz
a odlisny od tetézce a nebo od symbolu a. Z kontextu bude vzdy ziejmé, zda hovoiime

o reguldrnim vyrazu, fetézci nebo symbolu.

3. Jsou-li a,b,c,... symboly v ¥, potom [abc...] je regularni vyraz oznacujici jazyk
{a,b,c,...}. Tvori-li symboly posloupnost, lze je zapsat jako interval, napt. [a-z].

4. Predpokladejme, ze r a s jsou regularni vyrazy, které oznacuji jazyky L(r) a L(s). Potom

a) (r)1(s) je regularni vyraz oznacujici L(r) U L(s),

=3

(r) (s) je regularni vyraz oznacujici L(r)L(s),

o

(r)* je regularni vyraz oznacujici (L(r))*,

oL

)

)

)

)

) (r)+ je regularni vyraz oznacujici (L(r))™,

) (r)7? je reguldrni vyraz oznacujici L(r) U {e},
)

—h

(r) je regularni vyraz oznacujici L(r). (Toto pravidlo ¥iki, Ze kolem regularniho
vyrazu mizeme podle potieby napsat dvojici zavorek.)

Priklad 2.3. Jazyk tvofeny fetézci nul a jedniGek s lichou paritou (tj. s lichym poctem
jednicek) mizeme popsat regularnim vyrazem
0%1(0*10%1)*0% |

Regularni vyrazy mohou popisovat pouze relativné jednoduché konstrukce. Nékteré jazyky
nelze reguldrnimi vyrazy popsat, napiiklad v néasledujicich situacich:

e Regularni vyrazy nelze pouzit k popisu vyvazenych nebo vnoienych konstrukci. Napiiklad
mnozina vSech fetézci s vyvazenymi zavorkami se neda reguldrnim vyrazem popsat, stejné
jako zanotfené poznamky v jazyce Modula-2. Na druhé strané lze takové mnoziny popsat
bezkontextovou gramatikou.
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e Reguldrnimi vyrazy nelze popsat opakované retézce. Mnozina
{wew|w je fetézec symbolt a a b}
se neda popsat reguldrnim vyrazem ani bezkontextovou gramatikou.

e Reguldrni vyrazy lze pouzit pouze k popisu pevného pocétu opakovani nebo nespecifiko-
vaného poctu opakovani dané konstrukce. Nelze porovnat dvé libovolné ¢isla, zda jsou
stejnd. Nemtizeme tedy pomoci reguldrnich vyrazt popsat hollerithovské fetézce tvaru
nHala2...an z prvnich verzi jazyka Fortran, nebot pocet znaktu nasledujicich za H musi
odpovidat desitkovému cislu pred H.

Vzhledem k tomu, ze vétSina lexikalnich konstrukci béznych programovacich jazykt patii do
tFidy regularnich jazykt, je pouziti reguldrnich vyrazu typické pravé pro tuto oblast, nebot
jejich analyza je podstatné jednodussi nez analyza jazykt bezkontextovych nebo kontextovych.

2.4.2 Regularni definice

Pro tcely zapisu bychom chtéli regularni vyrazy pojmenovat a jejich jména pouzit v jinych
reguldrnich vyrazech, jako by to byly symboly. Je-li 3 abeceda zdkladnich symboli, potom
regularni definice je posloupnost definici ve tvaru

d1 — 71
d2—>’f‘2

dp, — T

kde d; jsou navzajem odli$nd jména a r; jsou regularni vyrazy nad abecedou XU{d, ds, ... ,d;_1},
tj. z mnoziny zdkladnich symbold a dfive definovanych jmen. Omezenim r; pouze na symboly
mnoziny Y a drfive definovand jména mulzeme vytvorit reguldrni vyraz nad ¥ pro kazdé r;
opakovanym nahrazovanim jmen reguldrnich vyrazi vyrazy, které oznacuji. Je-li r; pouzito v d;
pro néjaké 5 > 4, potom by mohlo byt r; definovano rekurzivné a tento proces nahrazovani by
se nezastavil.

Pro odliseni jmen od symboli budeme psat jména v reguliarnich definicich kurzivou.

Priklad 2.4. Identifikitory jazyka Pascal mizeme popsat nasledujici reguldrni definici:

letter — [A—Za —z]
digit — [0— 9]
id — letter(letter|digit)*

Priklad 2.5. Cisla bez znaménka v Pascalu jsou fetézce jako 5280, 39.37, 6.336E4 nebo
1.894E-4. Nasledujici regularni definice je presnou specifikaci této tr¥idy retézci:
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[0 —9]"
(. digits)?

digits —
N

optional _exponent — (E (+|—)? digits)?
—

optional_fraction

num digits optional_fraction optional_exponent

Tato definice ¥ikd, ze optional_fraction je bud desetinnd tecka ndasledovani jednou nebo vice
¢islicemi, nebo chybi (je to prazdny fetézec). Optional_exponent, pokud nechybi, je E nasledo-
vané volitelnym + nebo - a jednou nebo vice ¢islicemi. Pov§imnéte si, Ze za teckou musi byt
alespon jedna cislice, takze num neodpovidé fetézci 1., ale odpovida fetézci 1.0. |

Regularni vyrazy a regularni definice tvori zakladni prostiedek pro specifikaci lexikalni struk-
tury jazyka v systémech pro podporu navrhu pirekladacii, konkrétné v tzv. konstruktorech lexikal-
nich analyzatorti. Na zakladé regularnich definic tyto konstruktory obvykle vytvoii odpovidajici
deterministicky kone¢ny automat reprezentovany bud tabulkou prechodi a jejim interpretem
nebo pfimo programem realizujicim lexikalni analyzu.

2.4.3 Konec¢né automaty

Dalsim prostredkem, ktery lze vyuzit jak pro specifikaci, tak i pro implementaci lexikdlnich
analyzatori, jsou koneéné automaty. Pro nase potieby vyjdeme z definice rozsifreného kone¢ného
automatu (viz [12]) jako pétice

(QazafaqﬂaF)a

kde @ je kone¢éna mnozina vnitinich stavi, 3 (nepréazdnd) vstupni abeceda, f prechodova funkce
f:Qx(ZU{e})— > 29, gy € Q polatetni stav a F' C Q mnoZina koncovych stavi.

Pro vSechny symboly jazyka miZzeme sestrojit samostatné (obecné nedeterministické) auto-
maty; vSechny c¢astecné automaty pak mizeme spojit do jediného automatu tak, ze vytvoirime
novy pocateéni stav a pomoci e-prechodti jej propojime s pocéatec¢nimi stavy jednotlivych vy-
chozich automati. Takto ziskany automat pak prevedeme na deterministicky, napi. algoritmem
uvedenym v [13]. Dostaneme vysledny deterministicky konefny automat, ktery pak muZeme
implementovat nékterou z dile uvedenych metod.

Priklad 2.6. Jazyk obsahujici identifikdtory, celd ¢isla bez znaménka, operdtory 4+’ a -,

poznamky a mezery muzeme popsat ¢aste¢nymi automaty podle obr. 2.4. Vysledny automat,
ktery ziskdme jejich spojenim, je uveden na obr. 2.5.

2.5 Implementace lexikalniho analyzatoru

Vybér konkrétni metody implementace je zavisly spiSe na tom, zda mame k dispozici a chceme
pouzit néjaky konstruktor (v tom pripadé bude ziejmé nejvyhodnéjsi popis regularnimi vyrazy)
nebo zda budeme analyzator psit primo v nékterém programovacim jazyku; dals§im kritériem
(nékdy i rozhodujicim) mohou byt i pozadavky na efektivitu lexikdlniho analyzdtoru, nebot
lexikalni analyzator zpracovavd zdrojovy program znak po znaku a casto tedy ptrimo urcuje
rychlost celého prekladu. Pro vlastni implementaci miizeme pouzit jednu z néasledujicich metod:

1. pfima implementace s vyuzitim vSech prostfedkt, které poskytuje implementacni jazyk,
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Obr. 2.4: Grafy ¢astecnych kone¢nych automati

2. implementace kone¢ného automatu nebo

3. vytvoreni analyzatoru konstruktorem.

N 24

tace, ovsem z hlediska efektivity piekladu je poradi obvykle presné opacné. 7 tohoto davodu
se ¢asto pro vyvojové verze prekladace pouzije konstruktoru, avsak pro definitivni prekladac se
lexikalni analyzator implementuje piimo.

V nésledujicich odstavcich si predvedeme prvni dvé techniky na piikladu jazyka z obr. 2.5.
Tento jazyk obsahuje identifikatory, celoc¢iselné konstanty, operatory + a —, mezery a poznamky
tvotené posloupnosti znakd uzavienych ve slozenych zavorkéch.

2.5.1 Prima implementace

Prim4 implementace lexikdlniho analyzatoru vychéazi z pozadavkt na maximalni efektivitu jeho
¢innosti; vyuziva vSech vhodnych prostiedki implementac¢niho programovaciho jazyka.

Priklad 2.7. Pro jazyk definovany na obr. 2.5 ukdZzeme jednu z moznych implementaci le-
xikdlniho analyzatoru. Analyzitor bude predstavovin funkci yylex bez parametri, kterd po
kazdém zavolani vrati kéd nasledujiciho symbolu. V piipadé identifikdtoru ponechd v proménné
yytext prislusny lexém a v proménné yyleng jeho délku ve znacich, pro ¢iselnou konstantu po-
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operdtor +  —.

@ 6\ operitor -

Lislice

(@ &islice Q | identifikitor

pismeno

Obr. 2.5: Specifikace lexikdlniho analyzatoru pomoci DKA

nechd v proménné yyival jeji bindrni hodnotu. (Pouzité nazvy s vyjimkou yyival jsou pievzaty
7z pojmenovani zavedeného v konstruktoru lex).

# include <stdio.h>

# include <ctype.h>

# define IDENT 256

# define NUM 257

char yytext[ 256 ]; /* lexém pro identifikator */
int yyleng; /* délka identifikatoru x/
int yyival; /* hodnota &isla */

int yylex(void)

{

int ch; /* precteny znak */
START:
while( (ch = getchar()) ==’ ’ ); /* vypuSté&ni mezer */
if ( isalpha(ch) ) { /* zpracovani identifik&toru */
yyleng = 0;
do {

yytext[ yyleng++ 1 = ch;
} while ( isalnum(ch = getchar()) );
yytext[ yyleng 1 = ’\0’;
ungetc( ch, stdin ); /* vrdceni posledniho znaku */
return( IDENT );

}

else if ( isdigit(ch) ) { /* zpracovani &isla */
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yyival = 0;
do {
yyival = 10 * yyival + (ch - ’0’);
} while ( isdigit(ch = getchar()) );
ungetc( ch, stdin ); /* vraceni posledniho znaku */
return( NUM );
}
else if ( ch == ’{? ) { /* zpracovani poznémky */
while( (ch = getchar()) != ’}’ && ch != EOF );
if ( ch == EOF ) {
yyerror( "Neukonlend poznamka" );
return( EOF );

}

goto START; /* pokratujeme daliim symbolem */
}
else /* ostatni znaky */

return( ch );

}

Kdédovani symbolt je zvoleno tak, aby jednoznakové symboly mohly byt reprezentovany
primo kédem odpovidajiciho znaku. SloZené symboly pak maji pridéleny kédy pocinaje hodnotou
256. Analyzator predavé informaci o konci zdrojového souboru rovnéz jako symbol — jeho kéd
(EOF) je prevzat ze standardniho zdhlavi <stdio.h> jazyka C. Je-li na vstupu zjistén znak,
kterym nezacéina zaddny z definovanych symboli, je analyzatorem jeho kdd vracen a chyba neni
hldSena — ohlasi se az pii syntaktické analyze (nebot vraceny kéd nemtize odpovidat kédu
zddného z ocekdvanych symbolid na vstupu). Rovnéz by bylo mozné zjistit, zda se jedna o znak
'+’ nebo '—’ a v pripadé, Ze tomu tak neni, nahlasit chybu (napf. “Neplatny znak”), znak
vynechat a pokracovat v analyze. |

2.5.2 Implementace lexikalniho analyzatoru jako automatu se stavovym ri-
zenim

V pripadé, Ze je lexikalni struktura jazyka popsina konecnym automatem, miizeme implemento-
vat piimo ¢innost tohoto automatu, a to bud pomoci tabulky pfechodové funkce automatu nebo
primo piepisem automatu do programu. Konstruktory lexikdlnich analyzatori pouzivaji prede-
vSim prvni variantu, nebot jak format tabulky, tak i pfisluSny interpreta¢ni program mohou byt
standardizovany.

Priklad 2.8. Ukazeme implementaci lexikdlniho analyzatoru pro jazyk z obr. 2.5 do programu
v jazyce C formou automatu.

# include <stdio.h>

# include <ctype.h>

# define IDENT 256
# define NUM 257

char yytext[ 256 ]; /* lexém pro identifikdtor */
int yyleng; /* délka identifikdtoru */
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int yyival; /* hodnota &isla */
static int state; /* souCasnj stav automatu */
int next( int newst ) /* ptechod do nového stavu */

{

state = newst;
return getchar();

}

int yylex( void )

{

int ch = next(0); /* soucasny znak na vstupu */
for ( ;5 )
switch (state) {
case 0: /* stav 0 - startovaci stav */
if (ch==""7)

ch = next(0);
else if ( isalpha(ch) ) {
yyleng = 1;
yytext[ yyleng 1 = ch;
ch = next( 1 );
}
else if ( isdigit(ch) ) {
yyival = ch - ’0’;
ch = next( 2 );
}
else if ( ch == ’{? )
ch = next( 3 );
else {
return ( ch );
case 1: /* stav 1 - analyjza identifikatoru */
if ( isalnum(ch) ) {
yytext[ yyleng++ 1 = ch;
ch = next( 1 );
}
else {
yytext[ yyleng 1 = >\0’;
ungetc( ch, stdin );
return( IDENT );
}
case 2: /* stav 2 - analjza &isla */
if ( isdigit(ch) ) {
yyival = 10 * yyival + (ch - ’0’);
ch = next( 2 );

}

else {
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ungetc( ch, stdin );
return( NUM );
}
case 3: /* stav 3 - analjza poznamky */
if( ch == EOF ) {
yyerror ( "Neukonlend poznamka'" );
return( EOF );
}
else if( ch == ’}’ )
ch = next( 0 );
else
ch = next( 3 );

}

Volani funkce next () reprezentuje jednu hranu grafu prechodi; tato funkce nastavi novy
stav automatu a preéte dalsi znak ze vstupu. PovSimnéte si, Zze uvedend implementace neni
zcela presnd, nebot zde nejsou realizovany koncové stavy reprezentujici operatory '+’ a '—’; v
tomto smyslu se vlastné jedna o ¢asteéné optimalizovany automat. I presto je tato implementace
mnohem méné efektivni nez ta, kterd byla uvedena v predchozim odstavci. Je to zpusobeno
zejména neustalym rozhodovanim o soucasném stavu a prechody, které neméni stav — napft. ve

stavu 0 pri mezefe.

2.6 Lex — generator lexikalnich analyzatoru

2.6.1 Cinnost programu lex

Pro vytvareni lexikdlnich analyzatort na zdkladé specidlniho zdpisu zalozeného na reguldrnich
vyrazech bylo vytvoreno mnoho prostiedkt. S pouzitim reguldrnich vyrazti a automati pro
specifikaci symbold jsme se jiz sezndmili. Nyni si uvedeme piiklad prostiedku, ktery by byl
schopen vygenerovat lexikalni analyzator pouze na zdkladé specifikace jazyka, konkrétné pro-
stredek zvany lex, ktery se Siroce vyuziva pro specifikaci lexikalnich analyzatorid pro fadu jazykua.
Budeme jej nazyvat piekladac¢ lex a jeho vstupni specifikaci jazyk lex. Diskuse kolem tohoto
jazyka nam umozni ukézat, jak lze specifikaci vzori pomoci regularnich vyrazi kombinovat s
akcemi, tj. napf. s vytvarenim polozek tabulky symboli. Preklada¢ lex byl implementovan pod
opera¢nim systémem Unix (dale budeme popisovat pravé tuto verzi), dnes je v8ak dostupny i
pod jinymi opera¢nimi systémy, dokonce i v riznych zdokonalenych variantach.

Lex se obecné pouziva zptsobem, ktery je znazornén na obr. 2.6. Nejprve pfipravime spe-
cifikaci lexikalniho analyzatoru vytvorenim zdrojového textu (napf¥. v souboru lex.l) v jazyku
lex. Potom soubor lex.1 zpracujeme programem lex a tim vytvoiime program v C pod nazvem
lex.yy.c. Program lex.yy.c se skldda z tabulkové reprezentace grafu prechodi vytvoreného
na zakladé reguldrnich vyrazt obsazenych v 1ex.1 zaroven se standardnimi podprogramy, které
tyto tabulky pouzivaji pro rozpoznavani symboli. Akce spojené s regularnimi vyrazy v lex.1l
jsou reprezentovany useky kédu v C; prekladac lex je okopiruje primo do souboru lex.yy.c.
Konecné se soubor lex.yy.c zpracuje prekladacem cc jazyka C, ktery vytvori modul lexikalniho
analyzatoru a pripadné jej i sestavi s ostatnimi moduly do cilového programu — prekladace.
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Zdrojovy

program—— Prekladac —— lex.yy.c
pro lex lex

1 Prekladac

eX.yy.C —— R — a.out

Obr. 2.6: Vytvoreni lexikdlntho analyzatoru programem lex

2.6.2 Struktura zdrojového textu

Program v jazyku lex se sklida ze tii ¢asti, které jsou oddéleny dvéma znaky % na zacitku
samostatného radku:

deklarace

e

prekladova pravidla

e

pomocné procedury
0Oddil deklaraci obsahuje deklarace proménnych, pojmenovanych konstant a reguldrnich definici.
Deklarace, které se maji okopirovat do vystupniho textu, museji byt uzavieny do zévorek %{ a
%}. Uvedené deklarace budou globalni pro viechny funkce obsazené ve vygenerovaném programu.
Regularni definice jsou piikazy ve tvaru

jméno  vjraz
kde jméno je oznaceni uvedeného reguldrniho vyrazu, které miize byt v dalSich vyrazech pou-
7ito ve tvaru {jméno}. Poznamenejme, Z%e tyto definice jsou implementovany jako makra, takze
pripadné chyby v jejich zapisu se projevi az pii rozvoji v prekladovych pravidlech.
Druhy oddil obsahuje vlastni definici lexikalni struktury jazyka a ¢innosti analyzatoru formou
prekladovych pravidel. Prekladova pravidla pro lex jsou piikazy ve tvaru

p1 actiony
P2 actionsy
Pn actiony,

kde p; jsou regularni vyrazy a action; jsou ¢asti programu popisujici ¢innost lexikalniho analy-
zatoru po rozpoznani lexému odpovidajiciho vzoru p; (jediny piikaz jazyka C nebo blok piikazi
ve slozenych zavorkach). V jazyku lex se akce zapisuji jako piikazy jazyka C, obecné by vSak
zde mohl byt libovolny jiny implementacni jazyk. Regularni vyrazy jsou v pravidle zapsany bez-
prostfedné od zacatku radku a bez mezer, od akce jsou oddéleny alespon jednou mezerou nebo
tabuldtorem.

Treti oddil obsahuje libovolné pomocné procedury potiebné pro akce; preklada¢ lex pouze
zkopiruje veskery text ze tietiho oddilu do vystupniho souboru. Tyto procedury se mohou také
prekladat samostatné a potom spojit s lexikalnim analyzatorem.
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VYRAZ POPIS PRIKLAD
const const const
c libovolny znak c, jez neni operatorem a
\¢ libovolny znak ¢ \ *

7 s” fetézec s libovolnych znaki Ll
. jakykoliv znak kromé konce radku a.*b
) zacatek radku ~abc
$ konec Fadku abc$
[s] libovolny znak z mnoziny s [abc]
["s] libovolny znak, ktery neni v mnoziné s [~abc]
Tk 0 nebo vice r ax
r+ 1 nebo vice r at+
r? 0 nebo jeden r a?
r{m,n} m a7z n vyskytl r a{1,5}

7179 r1 nasledovany 7o ab

r1|r2 r1 nebo 79 alb
(r) r (alb)

r1/7r2 r1, pokud za nim nésleduje o abc/123

Obr. 2.7: Regularni vyrazy jazyka lex

2.6.3 Zapis regularnich vyraza

Jazyk lex umoznuje podstatné komplikovanéjsi zapis regularnich vyrazi, jak ukazuje tabulka
na obr. 2.7. Symbol ¢ v tabulce oznacuje jeden znak, r regularni vyraz a s fetézec znakd. Zapis
\¢, resp. 7s” se pouziva tehdy, jestlize potiebujeme uvést néktery ze specidlnich znaku jazyka
lex v jeho ptvodnim vyznamu; jednd se o znaky \ " . ~ ¢ [ 1 *x + 2 { } | a /. Zapis se
zpétnym lomitkem rovnéz umoznuje zadat specidlni ¥idici znaky pismenem (napf. \t, \n) nebo
osmickovym kédem (\011, \015).

2.6.4 Komunikace s okolim

Lexikalni analyzator vytvoreny programem lex spolupracuje se syntaktickym analyzatorem na-
sledujicim zptisobem. Po vyvolani funkce yylex () ze syntaktického analyzitoru zacne lexikalni
analyzator ¢ist zbyvajici vstup po znacich az do okamziku, kdy najde nejdelsi prefix vstup-
niho textu odpovidajici jednomu z regularnich vyrazt p;. Potom provede akci action;. Obvykle
action; provede na konci piikaz return( symbol ), kterym vrati fizeni syntaktickému analyza-
toru a zaroven preda kéd precéteného symbolu. Pokud akce nekonéi prikazem navratu, pokracuje
lexikalni analyzator ve vyhledavani dalsich symbolt az po dosazeni akce, kterd zpiisobi navrat
do syntaktického analyzatoru, nebo do nalezeni konce vstupniho souboru. Opakované vyhleda-
vani lexémtl az do explicitniho navratu umoznuje lexikdlnimu analyzatoru vyhodné zpracovavat
mezery a poznamky.

Lexikalni analyzator vraci syntaktickému analyzatoru jedinou hodnotu — kéd symbolu. Pro
predani hodnoty atributu s informacemi o lexému jsou k dispozici dalsi proménné:

int  yylineno; /* &islo soulasného vstupniho fadku */
char yytext[ ]; /* text naposledy pfelteného lexému */
int  yyleng; /* délka naposledy pfelteného lexému */
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Navic jsou zptistupnény dalsi proménné, které umoznuji ménit pfirazeni vstupniho a vystupniho
souboru pro lexikalni analyzator

FILE *yyin; /* vstupni soubor - implicitn& stdin */

FILE *yyout; /* vystupni soubor - implicitn& stdout */

Pro ¢teni jednoho znaku ze vstupniho souboru a zapis jednoho znaku na vystup jsou k dispozici
makra input () a output (), kterd je mozno podle potieby predefinovat. Vystupni soubor mé
vyznam tehdy, jestlize pouzivime lex pro vytvoreni tzv. filtru, tj. programu, ktery ¢te vstupni
soubor, provadi v ném urcité transformace a transformovany text zapisuje na vystup. Analyzator
vytvoreny programem lex v piipadé, ze ¢ast vstupniho textu nelze prifadit zddné z uvedenych
reguldrnich definic, tento text opise do vystupniho souboru yyout. Na to je tfeba naopak pama-
tovat pfi navrhu skutecného lexikalniho analyzatoru, kdy musi byt pokryty skute¢né vSechny
mozné posloupnosti znakt na vstupu reguldrnimi definicemi. Jinak by se napft. v pripadé chybné
zapsaného symbolu mohly na standardnim vystupu objevit neocekavané texty.

Priklad 2.9. Posledni priklad této kapitoly ukazuje zdpis lexikdlniho analyzatoru jazyka
z obr. 2.5 prostiedky konstruktoru lex.

{

# include <stdlib.h> /* pro funkci atoi() */
# define IDENT 256

# define NUM 257

int yyival; /* atribut symbolu NUM */
h}
/* reguldrni vjrazy */
delim [ \t\n]
ws {delim}+|\{[t}1*\}
letter [A-Za-z]
digit [0-9]
id {letter}({letter}|{digit})*
number {digit}+
T
{ws} {/* 2adna akce a bez navratu */}
{id} return(IDENT) ;

{number} {yyival = atoi( yytext ); return(NUM);}
return(yytext [0]);

Obr. 2.8: Program v jazyce lex

Prvni vyraz v ¢asti prekladovych pravidel udéava, ze po rozpoznani ws, tj. maximalni posloup-
nosti mezer, tabeldtort, konct fadki a poznamek, se neprovede zadné akce a tedy ze se bude
pokracovat ¢tenim dalstho symbolu. V pravidle pro id obsahuje piislusnd akce pouze névrat
z lexikalni analyzy a predani kédu symbolu IDENT jako navratové hodnoty. Pravidlo pro number
nejprve pievede textovou reprezentaci ¢isla z proménné yytext na bindrni hodnotu standardni
funkci atoi() a vrati kéd symbolu NUM. Poznamenejme, Ze proménnd yyival, do niz se hod-
nota ¢isla uklada, neni definovdna programem lex a jeji definice tedy musi byt uvedena v ¢asti
deklaraci. |
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Priklad 2.10. V prikladu 2.9 jsme si predvedli zapis lexikdlniho analyzatoru, u néhoz jsme
predpokladali opakované volani, vzdy pro ziskini jediného vstupniho symbolu. Ponékud jinym
zpusobem se v jazyku lex vytvareji filtry, které — jak jsme jiz uvedli — pouze transformuji
vstupni text a zapisuji jej na vystup. Cel4 ¢innost filtru se tedy muze provést v ramci jediného
volani funkce yylex (). Nésledujici program bude predstavovat filtr, ktery ze vstupniho souboru
vypusti vSechny nadbyteéné mezery a tabulétory.

oo

[ \tl+ { output(’ ’); }
Tato specifikace ze vstupniho souboru vybird pouze posloupnosti mezer a tabuldtori, které
zkracuje na jedinou mezeru. VSechny ostatni znaky se pienédseji beze zmény na vystup. |

2.7 Zotaveni po chybé v lexikalni analyze

P#imo v lexikdlni analyze se rozpoznidva pouze méalo chyb, nebot lexikalni analyzdtor mé na
zdrojovy program piilis omezeny pohled. Pokud se ve zdrojovém programu v jazyce C objevi
poprvé fetézec £i v kontextu

fi (a==f(x))

nemiize lexikalni analyzator tici, zda fi je chybné napsané kli¢ové slovo if nebo nedeklarovany
identifikdtor funkce. Vzhledem k tomu, Ze fi je platny identifikitor, musi lexikdlni analyzator
vratit symbol pro identifikdtor a nechat zpracovani chyby na nékteré dalsi fazi prekladace.

Predpokladejme vsak, ze se naskytla situace, ve které neni lexikalni analyzator schopen
pracovat, nebot zadny ze vzori pro symboly neodpovida prefixu zbyvajiciho vstupu. Snad nej-
snadnéjsi strategii zotaveni je metoda, kdy ze zbyvajiciho vstupu vypoustime znaky tak dlouho,
az se lexikdlnimu analyzatoru podaii rozpoznat dalsi spravné vytvoreny symbol. Dalsi moznosti
je, ze lexikalni analyzator, aniz nahlasi chybu, vrati kéd specidlniho terminédlniho symbolu, ktery
neni obsazeny v gramatice jazyka, a necha hlidSeni chyby a zotaveni na syntakticky analyzator.
Obé metody se v praxi bézné pouzivaji a jsou obvykle dostate¢né Gcinné.

Jiné mozné ¢innosti pii zotaveni z chyby jsou:

e vypusténi piebyvajiciho znaku,

e vlozeni chybéjiciho znaku,

e nihrada nespravného znaku spravnym,

e vzajemna vyména dvou sousednich znaki.

Podobnymi chybovymi transformacemi se mizeme pokouset opravit chybu. Nejjednodussi
takovou strategii je zjistovani, zda se nedd pouzitim pravé jedné transformace prevést zbyvajici
vstup na platny lexém. Tato strategie predpoklada, ze vétsina lexikdlnich chyb je vysledkem je-
diné chybové transformace (napt. pieklepu pii porizovani zdrojového textu); takovy predpoklad
obvykle (ale ne vzdy) odpovidé praxi.

Jednim ze zpiisobt nalezeni chyb v programu je vypocet minimélniho po¢tu chybovych trans-
formaci pozadovanych pro pievod chybného programu na syntakticky spravny program. Rikdme,
ze chybny program obsahuje k chyb, pokud nejkrats$i posloupnost chybovych transformaci, ktera
jej zobrazuje na né&jaky platny program, ma délku k. Oprava chyb pomoci miniméalni vzdalenosti
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je vhodny teoreticky nastroj, avSak v praxi se obecné nepouziva pro jeji velmi naro¢nou imple-
mentaci. Nékolik experimentalnich prekladacéi vsak pouzivalo kritéria miniméalni vzdalenosti pro
lokalni opravy.
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Kapitola 3

Syntakticka analyza

3.1 Cinnost syntaktického analyzatoru

Béhem syntaktické analyzy se prekladac snazi zjistit, zda zdrojovy text tvoii vétu odpovidajici
gramatice prekladaného jazyka. K tomu vyuziva posloupnost lexikdlnich symbolt ziskanou jako
vysledek lexikalni analyzy. Pokud text obsahuje néjaké chyby, prekladac¢ je nahlisi a obvykle
provede urcité zotaveni tak, aby i pfi vyskytu chyb mohl pokracovat dale v ¢innosti a odhalit
pripadné dalsi chyby.

Pri implementaci prekladace se obvykle pouziva jednoho ze dvou zakladnich pristupt — pre-
kladu shora dolu nebo zdola nahoru. Tyto nédzvy odpovidaji postupu pfi vytvareni deriva¢niho
stromu; pii prekladu shora dolt vychazime ze startovaciho symbolu gramatiky a snazime se
postupnou expanzi nonterminalnich symboli dospét az k terminalnim symboltim odpovidajicim
posloupnosti lexikélnich symbold na vstupu, pii prekladu zdola nahoru se naopak snazime po-
sloupnost termindlnich symbolt ze vstupu redukovat az na startovaci nonterminal. Uvedenym
dvéma pristuptim odpovidaji také dvé zdkladni tiidy gramatik, konkrétné LL a LR gramatiky,
které popisuji uréité dostatecné velké podmnoziny bezkontextovych jazykt. Casto se pro analy-
zatory implementované ru¢né vyuziva LL gramatik; analyzatory vétsi t¥idy LR jazykt se obvykle
vytvareji automatizovanymi prostiedky.

V praktické implementaci syntaktického analyzatoru obvykle pozadujeme vice nez jenom
informaci o syntaktické spravnosti zdrojového programu. Vystupem analyzitoru bude urcita
reprezentace zdrojového textu, kterd bude obsahovat pouze informace podstatné pro dalsi pribéh
prekladu. Touto reprezentaci mtze byt napiiklad derivaéni strom nebo obecné urcité posloupnost
akci, které vytvareji vnitini reprezentaci struktury zdrojového programu a uchovavaji informace
o sémantice téchto struktur (atributy — jména identifikdtort, hodnoty literalt apod.). Uchované
informace pak vyuziva sémantickd analyza pro vyhodnoceni téch zavislosti, které nelze popsat
prostiedky bezkontextovych gramatik.

3.2 Syntakticka analyza shora dola

V této casti se budeme zabyvat zédkladnimi principy prekladu shora doli a implementaci odpo-
vidajiciho syntaktického analyzatoru, nazyvaného casto prediktivni syntakticky analyzator.
Preklad shora dolt miiZeme popsat bud jako proces hled4ni levé derivace vstupniho fetézce,
nebo jako proces vytvareni deriva¢niho stromu pocinaje jeho kofenem. Tento proces muze byt
realizovidn obecné metodou “pokusu a omylu”, kdy se snazime v ur¢itém bodé prekladu aplikovat
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postupné jednotliva pravidla gramatiky a v pfipadé, ze je aplikace urc¢itého pravidla neispésna,
provedeme névrat do bodu, ze kterého lze pokracovat dale volbou jiné varianty. Tento rekurzivni
postup se nazyva syntaktickd analyza s ndvraty; je znacné neefektivni a pro ucely prekladu
programovacich jazyk® nevhodny. Nastésti vétsina béznych konstrukci programovacich jazykt
je takova, ze umoznuji primocarou analyzu bez navrata.

3.2.1 Mnoziny FIRST a FOLLOW

Konstrukce prediktivniho analyzatoru je zalozena na dvou funkcich spojenych s gramatikou
G. Tyto funkce, FIRST a FOLLOW , umoznuji definovat fidici tabulku pro deterministicky
zasobnikovy automat. Mnoziny symbolu ziskané funkci FIRST i FOLLOW lze také pouzit jako
synchroniza¢ni mnoziny pro zotaveni.

Je-li a Fetézec symboli gramatiky, potom FIRST(«) je mnoZina termindlnich symboli,
jimiz mohou zadinat fetézce derivované z o. Pokud o = ¢, je € rovnéz ve FIRST(c).

Mnozinu FOLLOW (A) pro nontermindl A definujeme jako mmnozinu vSech terminélnich
symbolu a, které se mohou vyskytovat bezprostiedné vpravo od A v néjaké vétné formé, tj.
mnozina takovych termindlnich symbolii, pro né existuje derivace ve tvaru S = «aAaf pro
néjaké a a (. PovSimnéte si, Ze béhem derivace mohou mezi A a a byt néjaké symboly. Pokud
je tomu tak, pak tyto symboly derivuji prazdny retézec € a vymizi. MizZe-li byt A nejpravéjsim
symbolem v néjaké vétné formé, je ve FOLLOW (A) rovnéz symbol $, ktery predstavuje konec
vstupniho Fetézce.

Mnoziny FIRST(X) pro vSechny symboly X gramatiky vypoc¢teme aplikaci néasledujicich
pravidel opakované tak dlouho, aZ nelze do zaddné mnoziny FIRST pifidat dalsi termindlni
symbol nebo e.

1. Je-li X terminalni symbol, potom FIRST(X) je rovno {X}.
2. Je-li X — € pravidlo, potom p¥iddme do FIRST(X) symbol e.

3. Je-li X nontermindl a X — Y7Y5--- Y} pravidlo, potom piiddme do FIRST(X) symbol
a, jestlize pro né&jaké i je a € FIRST(Y;) a € je ve vSech mnozindch FIRST (Y1), ...,
FIRST(Y;—1), tj. jestlize Y1 - - - Y;_1 = e. Je-li e ve FTRST(Y;) pro viechna j = 1,2,...k,
potom pridame e do FIRST(X). Naptiklad vSechny terminalni symboly z FIRST(Y7) jsou
urcité ve FIRST(X). Pokud Y7 nederivuje €, nepfiddme do FIRST(X) jiz nic dalsiho,
ale jestlize Y; = ¢, pfiddme FIRST(Y;) atd.

Nyni mZeme vypocitat FIRST(X) pro libovolny fetézec XX --- X, nasledujicim postu-
pem. P¥idame do FIRST (X1 X5 --- X,,) vSechny symboly z FIRST(X;) rtzné od e. Pokud je €
ve FIRST(X,), pridame rovnéz symboly z FIRST(X>), je-li e ve FIRST(X,) i FIRST (X3),
priddme symboly z FIRST(X3) atd. Koneéné pfiddme do FIRST (X1 X5 --- X,,) symbol €, po-
kud vSechny mnoziny FIRST(X;) obsahuji e.

Vypocet mnozin FOLLOW (A) pro vSechny nontermindly A provedeme aplikaci nésleduji-
cich pravidel opakovanou tak dlouho, az nelze do zddné mnoziny FOLLOW pridat dalsi symbol.

1. Do FOLLOW (S), kde S je startovaci symbol gramatiky, vlozime symbol $ oznacujici
konec vstupniho retézce.

2. Méame-li pravidlo A — «aBf, potom vSe z mnoziny FIRST(3) kromé € se umisti do
FOLLOW (B).
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3. Méame-li pravidlo A — aB nebo A — aBf kde FIRST(3) obsahuje € (tj. 8 = ¢), potom
prvky z mnoziny FOLLOW (A) jsou obsazeny zaroven v mnoziné FOLLOW (B).

Priklad 3.1. UvaZujme gramatiku

(1) E — TE
(2) E' — +TFE
(3) | €

(4) T — FT'
(5) T — *xFT'
(6) | €

(1 F — (B)

(8) | id

Potom

FIRST(E) = FIRST(T) = FIRST(F) = {(,id}
FIRST(E') = {+,¢}

FIRST(T') = {x,€}

FOLLOW (E) = FOLLOW (E') = {),$}
FOLLOW (F) = {+,%,),$}

Napftiklad id a leva zavorka se pridaly do FIRST(F) na zakladé pravidla (3) z definice
FIRST v obou pfipadech s i = 1, nebot FIRST(id) = {id} a FIRST('(") = {(} podle pravidla
(1). Potom podle pravidla (3) s 2 = 1 z pravidla T — FT’ plyne, Ze id a leva zavorka jsou rovnéz
ve FIRST(T). Déle je napiiklad podle pravidla (2) symbol € prvkem FIRST(E').

Vypocet mnozin FOLLOW zahajime vloZenim $ do FOLLOW (E) podle pravidla (1). Podle
(2) s pravidlem F — (F) je ve FOLLOW (E) také prava zavorka. Aplikace (3) na pravidlo
E — TE' vede k tomu, Ze $ a prava zavorka jsou ve FOLLOW (E'). Vzhledem k tomu, ze
E' 5 ¢, jsou také ve FOLLOW (T). Jako posledni p¥iklad aplikace pravidel pro FOLLOW
uvazujme piipad T — TE' v pravidle (2), podle néhoz viechno z FIRST(E') s vyjimkou € se
musi umistit do FOLLOW (T'). To, 7e $ je ve FOLLOW (T'), jsme jiz zjistili. |

~— ~—

3.2.2 Konstrukce rozkladovych tabulek

Syntakticky analyzator pracujici metodou shora dolit miizeme popsat jako zasobnikovy automat
tvoreny vstupni paskou, ziasobnikem, vystupni paskou a rozkladovou tabulkou. Automat cte
symboly ze vstupni pasky a na vystupni pasku zapisuje ¢isla aplikovanych pravidel gramatiky
— levy rozklad vstupni véty. Konfigurace tohoto automatu je ddna trojici

(‘/I:’ Xa’ 7r)’

kde x je nepfectend ¢ast vstupniho Fetézce, X« obsah zdsobniku (se symbolem X na vrcholu) a
7 je obsah vystupni pasky. Automat zac¢ina pracovat v pocateéni konfiguraci

(w7 S#? 6)7

kde w je vstupni fetézec, S startovaci nontermindl a # specidlni zasobnikovy symbol oznacujici
dno zasobniku. Pokud automat prijme vstupni fetézec w, dostane se do koncové konfigurace

(6’ #’ 7r)’
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kde 7 je levy rozklad.
Rozkladova tabulka reprezentuje zobrazeni

M: (XUNU{#} x (2U{$}) — {expand 1,expand 2,...,expand n, pop, accept, error}
kde vyznam jednotlivych akci je nasledujici:

e expand i Je-li p;: A — « i-té pravidlo gramatiky, na vrcholu zasobniku je nontermindl
A, na vstupu symbol a a M[A,a] = expand i, provede automat piechod

(az, AB,7) + (az,af,m1)

tj. nontermindl A se na vrcholu zisobniku nahradi pravou stranou « pravidla p; a na
vystup se d& ¢islo pouzitého pravidla 1.

e pop Je-li na vstupu i na vrcholu zadsobniku tyz termindlni symbol a, provede automat
prechod

(aaj? aﬂ? 7T) l_ (x7 187 7T)

tj. symbol a se odstrani z vrcholu zasobniku i ze vstupu.

e accept Akce accept predstavuje pfijeti vstupniho fetézce v koncové konfiguraci auto-
matu, pricemz vystupni fetézec obsahuje tplny levy rozklad vstupni véty.

e error Akce error nastane tehdy, jestlize vstupni Fetézec neni prvkem jazyka, takze au-
tomat nemiize dale pokracovat v ¢innosti.

Priklad 3.2. Rozkladova tabulka deterministického zasobnikového automatu pro gramatiku
(1) S — adAS
(2) S — b
(3) A = a
(4) A — bSA
bude mit néasledujici tvar (akce expand i je zapsana jako ei, akce accept jako acc a prazdna
policka predstavuji akci error):

VSTUPNI SYMBOL
ZASOBNIK
a b $
S el e2
A el ed
a pop
b pop
# acc
Pro vstupni fetézec abbab potom muzeme vytvorit nasledujici posloupnost prechodi automatu:
el pop ed pop
(abbab$, S#,€) + (abbab$,aAS#,1) + (bbab$, AS#,1) + (bbab$,bSASH#,14)
€2 pop e3 pop
(bab, SAS#,14) F (bab$,bAS#,142) + (ab$, AS#,142) + (ab$,aS#,1423) +
2 pop

(b$, S#,1423) F (bS,b#,14232) (8, #,14232),
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kterd ndm da rozklad véty abbab ve tvaru 14232. |

Pro konstrukci rozkladové tabulky deterministického zasobnikového automatu ke gramatice
G muzeme vyuzit algoritmu 3.1. Je zaloZen na nasledujici myslence. Predpokladejme, 7e A — «
je pravidlo a Ze a je ve FIRST(«). Potom, je-li sou¢asnym vstupnim symbolem a, provede
analyzator expanzi A na «. Jedina komplikace nastane, pokud a = € nebo « = e V tom
pripadé musime opét expandovat A na «, je-li soucasny vstupni symbol ve FOLLOW (A) nebo
byl-li dosazen konec vstupniho fetézce (symbol §) a $§ je ve FOLLOW (A). Akce pop se bude
provadét tehdy, je-li na vrcholu zdsobniku i na vstupu tyZ terminalni symbol a akce accept
nastane v situaci, kdy bude vstupni fetézec vycerpan (na vstupu bude ukoncovaci symbol §) a
zasobnik vyprazdnén (na vrcholu bude symbol #).

Algoritmus 3.1. (Konstrukce rozkladové tabulky prediktivniho analyzitoru)
Vstup. Gramatika G.

Vystup. Rozkladova tabulka M.

Metoda.

1. Pro v8echna pravidla p; tvaru A — « proved kroky 2 a 3.
2. Pro vSechny terminalni symboly a ve FIRST («) pfidej expand i do M[A, a].

3. Je-li € ve FIRST (), ptidej expand i do M[A,b] pro vSechny termindlni symboly b z
mnoziny FOLLOW (A). Pokud € je ve FIRST («) a $ ve FOLLOW (A), piidej expand i
do MJ[A,$].

4. Pro v8echny terminalni symboly a pfidej pop do M]a,al.
5. Nastav M[#, $] na pop.

6. Vsechny nedefinované polozky v M nastav na error.

Priklad 3.3. Pouzijme algoritmus 3.1 na gramatiku z prikladu 3.1. Vzhledem k tomu, Zze
FIRST(TE') = FIRST(T) = {(,id}, budou polozky M[E, (] a M[E,id] obsahovat expand 1.

Pravidlo E' — +TFE' vede k tomu, ze M[E', 4] bude obsahovat expand 2. Pravidlo E' — ¢
vede déle k tomu, ze M[E',)] a M[E',$] budou obsahovat expand 3, nebot FOLLOW (E') =
0.5,

Cela rozkladova tabulka vytvorena algoritmem 3.1 je na obr. 3.1.

3.2.3 LL(1) gramatiky

Algoritmus 3.1 lze aplikovat na libovolnou gramatiku G a ziskat tak rozkladovou tabulku M.
Pro nékteré gramatiky se vSak mtize stat, ze v nékterych polozkach rozkladové tabulky budeme
mit vice konfliktnich akci. Naptiklad je-li gramatika G zleva rekurzivni nebo nejednoznacné,
bude tabulka M obsahovat alespon jednu nasobné definovanou polozku.

Gramatika, jejiz rozkladovéa tabulka neobsahuje ndsobné definované polozky, se nazyva LL(1)
gramatika. Prvni “L” v ndzvu znamend, Ze se vstupni text prohlizi zleva doprava, druhé “L”
predstavuje vytvareni levého rozkladu a “1” vyjadiuje pocet symboli ve vstupnim textu, které
potfebujeme znat pri rozhodovani o pribéhu analyzy. Lze ukézat, ze algoritmus 3.1 pro vSechny
LL(1) gramatiky G vede k rozkladové tabulce deterministického zdsobnikového automatu, ktery
prijim4 pravé jazyk L(G).
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VSTUPNI SYMBOL
ZASOBNIK

id|+ || (])]|8$
E el el
E e2 el |e3
T e4 ed
T e6 | eb e6 |eb
F e8 e’
id pop|
+ pop,
* pPop|
( pop
) pop
$ acc

Obr. 3.1: Rozkladovéa tabulka prediktivniho analyzatoru

Z definice LL(1) gramatiky (viz [12]) vyplyva nékolik vlastnosti, které umoznuji rozhodnout,
zda dand gramatika je ¢i neni typu LL(1). Nésledujici dvé vlastnosti musi kazdé LL(1) gramatika

nutné splhovat:
Necht A — ai|as]. .. |ay, jsou vSechna A-pravidla gramatiky

G. Potom:

e Viastnost FF. Mnoziny FIRST vSech pravych stran museji byt po dvojicich disjunktni,

t].

FIRST(c;) N FIRST (c;) = pro i # j

e Viastnost FFL. Je-li dile pro n&jaké i a; = e, musi byt FOLLOW (A) po dvojicich
disjunktni s mnozinami F1RST zbyvajicich pravych stran, tj.

FIRST(aj) N FOLLOW (A) =0 pro i # j

Z uvedenych pravidel napiiklad vyplyva, Ze LL(1) gramatika nemtze obsahovat levou rekurzi,

nebot by pro néktery nontermindl A takovy, 7e A = Aq, a € (N

UX)*, byla porusena podminka

FF. Napriiklad je-li v gramatice piimo pravidlo A — A«|B, potom FIRST(S) C FIRST(Acx).

3.2.4 Transformace na LL(1) gramatiku

V mnoha piipadech neni vychozi gramatika, pro kterou chceme vytvorit syntakticky analyzator,
typu LL(1). To znamend, ze v ni existuji pravidla, kterd porusuji nékterou z podminek FF nebo
FFL. Transformaci takové gramatiky na typ LL(1) ndm mohou umoZnit nasledujici postupy

(podrobnéjsi popis uveden v [12]):

e Odstranéni levé rekurze Jak jiz bylo uvedeno vysSe, gramatika, kterd obsahuje levou re-
kurzi, nemtze byt typu LL(1). Obecné mizeme zleva rekurzivni pravidlo zapsat jako

A—>AO(1|AO(2| |A04n|,31|
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kde fetézce (; nezacinaji nontermindlem A. Takové pravidlo mizeme prepsat zavedenim
nového nontermindlu A’ jako

A= BiA | BA ] - | B A
A a1 A A | o | Al e

e Faktorizace pravidel Zacina-li nékolik pravych stran A-pravidla tymz fetézcem terminal-
nich symbold, tj. ma-li pravidlo tvar

A — Pay | Baz | -+ | Bay,

muZeme provést jejich “vytknuti” opét zavedenim nového nontermindlu A’ s pravidly
A — pA

A —sa|a] - | ap

Tato uprava, stejné jako predchozi, vSak nemusi zarucit, Ze nepfinese dalsi konflikty.
Budou-li napriklad nékteré z tetézci «; neprazdny prunik mnozin FIRST, dojde opét
k poruseni podminky FF v nonterminalu A’.

e Eliminace pravidel Nékterym konfliktim se mizeme vyhnout tak, Ze za nékteré nonter-
mindly dosadime jejich pravé strany a tim odstranime z gramatiky pravidla, ktera zpiso-
bovala konflikt.

e Redukce mnoziny FOLLOW Je-li pro néktery nonterminal porusena podminka FFL, mi-
zeme pridat novy nontermindl, ktery vede ke zmenSeni pocétu prvku konfliktni mnoziny
FOLLOW a pripadné i k disjunktnosti této mnoziny FOLLOW s mnozinami FIRST
zbyvajicich pravych stran pravidel konfliktniho nontermindlu (p¥iklad viz [12], str. 103).

Uvedené transformace nemusi obecné vést k cili, a to i v pripadé, ze k transformované
gramatice LL(1) gramatika existuje.

3.2.5 Analyza rekurzivnim sestupem

Jednou z implementaci syntaktické analyzy shora dolt je analyza rekurzivnim sestupem. Tato
metoda spociva v zdpisu samostatnych procedur pro analyzu kazdého nontermindlniho sym-
bolu gramatiky. Preklad programu se pak spusti volanim procedury odpovidajici startovacimu
nonterminélu.

Maéame-li pro nonterminél A jediné pravidlo ve tvaru A — X; X5 ... X, bude télo prislusné
procedury obsahovat posloupnost akci provadéjicich postupné analyzu symbolt X; az X,,. Je-li
symbol X; nontermindlnim symbolem gramatiky, bude odpovidajici akci volani podprogramu
pro analyzu symbolu X;, je-li X; terminélni symbol, zavoldme podprogram expect (X;). Tento
podprogram zjisti, zda je na vstupu pozadovany symbol a v pripadé, ze ano, pirecte dalsi vstupni
symbol; v opa¢ném pripadé nahlasi syntaktickou chybu. Piiklad implementace procedury expect
v jazyce Pascal je na obr. 3.2. Pfedpoklddame, ze lexikalni analyzator je reprezentovan procedu-
rou lex, kterd pri kazdém zavolani naplni globalni proménnou sym typu symbol nésledujicim
vstupnim symbolem.
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procedure expect(s: symbol);
begin
if sym = s then
lex
else
error
end;

Obr. 3.2: Implementace procedury expect

Napriklad pro analyzu nontermindlu A s jedinym pravidlem A — zBy bude implementace
procedury nasledujici (predpoklddéame, ze termindlnim symbolim z a y odpovidaji konstanty
SYM_X a SYM_Y):

procedure A;
begin
expect (SYM X) ;
B;
expectSYM_Y)
end;

V pripadé, Ze nontermindl A je definovan vice A-pravidly gramatiky, napt. pokud gramatika
obsahuje A-pravidla A — a1 | a2 | ... | ag, musime nejprve na zakladé nasledujiciho vstupniho
symbolu vybrat vhodnou pravou stranu. Pro kazdou variantu a; budeme mit tsek ve tvaru

if sym in ®(A,q;) then begin
/* implementace analjzy Fet&zce «; */
end

kde funkce ®(A, ;) je definovana jako

A o) — FIRST(«), e ¢ FIRST («)
(4:0) =9 POLLOW (4) U (FIRST(a)\ {€}), ¢ € FIRST(c)

Tato funkce definuje mnozinu symbold, které se mohou vyskytovat na vstupu v okamziku ex-
panze nonterminalu A na fetézec a. Pokud tento fetézec vzdy obsahuje alespon jeden symbol, je
touto mnozinou FIRST («). Muze-li vSak expandovany fetézec byt prazdny, je tfeba ocekavat
na vstupu i ty symboly, které jsou souc¢dsti mnoziny FOLLOW (A) nonterminalu na levé strané
pravidla. Je-li na vstupu symbol, ktery nepatii do zidné z mnozin ®(A, «;), jde o syntaktickou
chybu.

Vzhledem k tomu, ze vybér pravé strany musi byt u analyzatoru bez navratt jednoznacny,
musi byt mnoziny symbolid definované funkei ®(A, a;) pro jednotlivé pravé strany «; disjunktni.
Toto tvrzeni ale neni nic jiného, nez vyjadfeni podminek FF a FFL pro LL(1) gramatiku.

Priklad 3.4. Mg¢jme danu gramatiku pro aritmeticky vyraz s operatory + a *, zavorkami a

celo¢iselnymi konstantami:

E — TE1
El — +TEl|e
T - FTI
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Tl — «FTl|e
F - (E)|id

Pro nontermindl EF1 mtzeme vypocitat nasledujici mnoziny:

FIRST(+ T E1) = {+},
FIRST(e) = {e},
FOLLOW (E1) = {),$},
®(El,+ T E1) = {+},
B(El) = {8},

takZe jej miizeme implementovat procedurou

procedure E1;

begin
if sym in [ADDSYM] then begin
expect (ADDSYM) ;
T;
E1l
end

else if sym in [RPRSYM, EOFSYM] then begin
/* prazdna prava strana */
end
else
error
end;

Typ symbol je v tomto piipadé reprezentovin vyctem konstant ADDSYM (operator +), MULSYM
(operator *), LPRSYM (leva zavorka), RPRSYM (prava zdvorka), IDSYM (identifikator) a EOFSYM
(konec vstupniho textu $).

Je zfejmé, ze uvedené TeSeni 1ze implementovat mnohem efektivnéji, pokud provedeme néa-
sledujici optimalizace:

e Test, zda je symbol obsazen v jednoprvkové mnoziné, 1ze nahradit primo testem na rovnost.

e V pripadé, Ze pravé strana pravidla zac¢ind termindlnim symbolem, neni tfeba volat pro-
ceduru expect, nebot mame jiz pii vybéru pravé strany zarucen kladny vysledek testu na
obr. 3.2. MiZeme tedy rovnou volat lexikalni analyzator.

e Je-li prava strana pravidla prazdna (tj. je-li tvofena pouze symbolem €), je mozné ji im-
plementovat vzdy jako posledni a obratit prislusny test.

Po naznacenych optimalizacich dostaneme konecnou verzi procedury analyzujici nonterminal
E1:

procedure E1;
begin
if sym = ADDSYM then begin
lex;
T;
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E1l
end
else if not (sym in [RPRSYM, EOFSYM]) then
error;
end;
Podobnym zpisobem mutzeme implementovat i zbyvajici nonterminaly gramatiky. |

3.2.6 Nerekurzivni prediktivni analyza

Implementace syntaktického analyzatoru z piedchoziho ¢lanku vyuzivala pro uchovani infor-
maci o rozpracované ¢asti véty implicitniho zdsobniku, ktery pouziva hostitelsky prekladac (tj.
v naSem pripadé preklada¢ Pascalu) pro realizaci volani rekurzivnich podprogrami. Je vsak
také mozné vytvorit prediktivni syntakticky analyzator, ktery pouziva svij vlastni zasobnik.
Struktura takového analyzatoru je na obr. 3.3.

VSTUP a | +[b]|$
A
ZASOBNIK -
- Ridici .
| X program VYSTUP
RS
Z
B .
Rozkladova tabulka
M

Obr. 3.3: Model nerekurzivniho prediktivniho syntaktického analyzatoru

Tento typ analyzatoru, nazyvany syntakticky analyzator Fizeny tabulkou, je tvoren vstupni
paméti, zdsobnikem, rozkladovou tabulkou a vystupem. Vstupni pamét obsahuje analyzovany
Fetézec zakonceny specidlnim symbolem $, ktery oznacuje konec vstupniho Fetézce. Zasobnik ob-
sahuje posloupnost symboli gramatiky; dno zasobniku je indikovino opét specidlnim symbolem
#. Rozkladova tabulka je dvojrozmérné pole M[A,a], kde A je nonterminél a @ je terminalni
symbol nebo symbol $.

Samostatnou ¢asti analyzatoru je tidici program, ktery opakované prohlizi symbol X na

vrcholu zasobniku a soucasny vstupni symbol a, na zakladé nichz se rozhoduje o své dalsi ¢innosti.
Algoritmus rozhodovani je nasledujici:

e Je-li X = # a a = §, vylerpali jsme vstupni fetézec i zasobnik; analyzitor se zastavi a
ohlasi tspésné ukonceni.

e Je-li X =a # 8§, odstranime symbol X z vrcholu zasobniku a pfesuneme se na nasledujici
vstupni symbol.

e Je-li X nontermindlni symbol, provedeme jeho expanzi na nékterou z odpovidajicich pra-
vych stran pravidel gramatiky. Pokud polozka rozkladové tabulky M[X,a] obsahuje X-
pravidlo gramatiky, nahradime symbol X na vrcholu zdsobniku pravou stranou tohoto
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pravidla a na vystup predame ¢islo pouzitého pravidla. Pokud je v8ak M[X,a] = error,
jde o syntaktickou chybu, kterou musi analyzator nahlasit a provést zotaveni.

e V ostatnich piipadech jde opét o syntaktickou chybu.

Tento algoritmus mtzeme vyjadrit programem na obr. 3.4. Proménné top obsahuje index vrcholu
zasobniku symboli stack, funkce pop() odstrani vrchol zidsobniku a funkce push() ulozi na za-
sobnik fetézec symbolt. Funkce error() provadi hlaseni syntaktickych chyb a p¥ipadné zotaveni,
funkce lex() predstavuje lexikdlni analyzator, ktery pii kazdém zavolani vrati jeden symbol ze
vstupu.

top := 0;
push(#S);
a = lex();
repeat
X := stack[top];
if X je terminalni symbol nebo $ then
if X = a then begin
pop();
a:=lex();
end
else error()
else /* X je nontermindl */
if M[X,a] = X — V1Y, Y, then begin
pop();
push(YpYg—1---Y1);
vypis ¢islo pouzitého pravidla
end
else error()
until X = # /* zasobnik je prazdny */

Obr. 3.4: Ridici program prediktivniho analyzitoru

3.2.7 Zotaveni po chybé pri analyze shora doli

K dilezitym tkolim syntaktického analyzitoru patii také diagnostickd ¢innost. Aby v ramci
jednoho prichodu zdrojovym programem kompilator odhalil co nejvice chyb, je tieba imple-
mentovat prostiedky, které dovoli, aby syntakticky analyzator pokracoval v kontrole spravnosti
programu i po vyskytu syntaktické chyby. Problém zotaveni ze syntaktické chyby neni obecné
jednoduchy. Bézné pouzivané metody vychazeji z nasledujiciho obecného postupu:

1. Po odhaleni syntaktické chyby se ve vstupnim fetézci hledd misto (bod zotaveni, od kterého
miize analyza pokracovat v ¢innosti, pricemz se vynechd urcitd ¢ast textu. Bod zotaveni
je obvykle ddn nalezenim symbolu z mnoziny tzv. klici.

2. Syntakticky analyzator provede synchronizaci podle pozice nalezeného kli¢e v gramatice a
pokracuje dale v ¢innosti.
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Mnozina kli¢h musi byt definovana tak, aby obsahovala pokud moZno pouze ty symboly,
jejichz vyskyt v gramatice je jednoznacny. Tim lze zajistit vyssi spolehlivost synchronizace ana-
lyzatoru pfi zotavovani. Napiiklad v gramatice jazyka Pascal je klicové slovo else pouzito jedno-
znacné, na rozdil od identifikdtoru nebo kli¢ového slova end (konec slozeného piikazu, piikazu
case, resp. zaznamu). Je-li vSak mnozina kli¢i piili§ omezend, roste délka neanalyzovaného
textu, ktery se vynechava pii vyhledédvani klice ve vstupni vété.

Pro zotaveni na zdkladé mnoziny kli¢i se pouzivajim naptiklad tyto metody:

o Nerekurzivni metoda s pevnou mnoZinou klicd. Tato metoda vychézi z predem vypoctené
mnoziny kli¢id. Ke kazdému klici je k dispozici informace o tom, kterou syntaktickou kon-
strukci ukoncuje. Naptiklad kli¢ *) > mtize ukoncovat vyrazy a kli¢ * ; > prikazy. Vyskytne-li
se pak chyba béhem analyzy vyrazu a pfi zotaveni se najde prava zavorka, odstrani se ze
zésobniku v8echno, co souviselo s rozpracovanym vyrazem a pokracuje se v analyze tak,
jako by byl vyraz analyzovan spravné.

o Rekurzivni metoda s pevnou mnozinou klicu. Ptedchozi metoda se da vylepsit jesté tim,
Ze se urci rovnéz mnoziny klict, kterymi zacinaji jisté syntaktické konstrukce. Je-li bé-
hem vyhledavani bodu zotaveni nalezen néktery z téchto kli¢i, spusti se analyza vnorené
konstrukce a po jejim ukonceni se pokracuje v zotaveni. Tim je mozné omezit rozsah nea-
nalyzovaného textu a mohou byt tedy odhaleny dalsi chyby v zanorenych konstrukcich.

e Metoda s dynamicky budovanou mnozZinou klicu. Pritéto metodé se mnozina klict vytvari
vzdy na zdkladé okamzitého kontextu; napiiklad pfi analyze ptikazi v téle pascalovského
cyklu repeat bude klicem symbol until, zatimco pri analyze vyrazu v indexu bude kli-
¢em prava zavorka. Jednou z metod této skupiny je Hartmannova metoda, kterd jako
mnoziny kli¢d vyuziva sjednoceni mnozin FOLLOW rozpracovanych nonterminala. Jeji
implementaci se budeme déle zabyvat podrobnéji.

Hartmannovo schéma zotaveni

Kazdému syntakticky spravné vytvorenému programu analyzovanému syntaktickym analyza-
torem prislusi deriva¢ni strom. Pti analyze metodou rekurzivniho sestupu je derivaéni strom
budovan postupnym vyvoldvanim procedur odpovidajicich jednotlivym nontermindlim grama-
tiky a jejich provadénim. Vyskyt syntaktické chyby predstavuje z hlediska syntaktického ana-
lyzatoru situaci, kdy v jistém stadiu rozpracovani deriva¢niho stromu neni mozné v budovani
tohoto stromu pokracovat. Zaclenéni prostiedkii pro zotaveni po chybé Hartmannovou metodou
predpokladé, ze analyzator pti vyskytu chyby

e ukonéi vytvafeni deriva¢niho podstromu obsahujiciho chybu (neuréujeme zatim, kterého
podstromu; v nejhor§im piipadé dojde k ukoné¢eni vytvareni celého stromu a tim i analyzy)
s tim, ze tento podstrom je nadéle uvazovan jako spravné vytvoreny

e preskodi vSechny symboly na vstupu mezi chybou a koncem fraze odpovidajici uzavienému
deriva¢nimu podstromu.

Snahou dobrého zotavovani je uzaviit po chybé co nejtésnéjsi podstrom obklopujici chybu (pod-
strom, jeho# kofen je co nejvice vzdalen od vrcholu derivaéniho stromu). Cim tésnéjsi podstrom
je uzavren, tim méné symbolt je tieba preskocit. Preskakované symboly nejsou analyzovany;
mohou byt zdrojem dalsich syntaktickych chyb a pokud je symbold pieskoceno ptili§ mnoho,
nelze v jedné analyze odhalit vSechny chyby.
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V kazdém okamziku analyzy je vytvaren derivacni podstrom pro jisty pocet nontermindli,
prficemz tyto podstromy jsou do sebe vnofeny. Prifadme kazdému rozpracovanému derivac-
nimu podstromu mnozinu symboli nazvanou CONTEXT(A), kterad je sjednocenim mnozin
FOLLOW (4;) vSech nonterminéld, jez maji v okamziku expanze nonterminalu A rozpracovany
derivaéni podstrom, véetné mnoziny FOLLOW (A). Vznikne-li v pribéhu vytvafeni deriva¢niho
podstromu pro nonterminal A chyba, musi probéhnout zotaveni.

Mnozina CONTEXT(A) je dynamicky budovanou mnozinou kli¢i, které vyuzivime pri
hledani bodu zotaveni. Pfesko¢eni symbolti na vstupu mezi chybou a koncem fréze odpovidajici
jistému podstromu, je realizovano preskocenim vsech symboli na vstupu, které nejsou v mnoziné
CONTEXT(A). Protoze viechny symboly z mnoziny CONTEXT(A) jsou zaroven prvky jedné
nebo vice mnozin FOLLOW pro jednotlivé vnotrené derivacni podstromy, je zajisténo, ze bude
preskocen nejmensi mozny pocet symboli ze vstupu a nalezen nejblizsi mozny bod zotaveni
v daném kontextu. Zaroven je tfeba postupné uzaviit analyzu vSech nontermindlt podéinaje
od nejvnorenéjsiho, v jejichz mnozindch FOLLOW neni obsazen nastaveny vstupni symbol.
Poslednim nonterminélem, jehoz analyza se uzavie, je nontermindl, v jehoz mnoziné FOLLOW
bod zotaveni je.

Béhem analyzy metodou rekurzivniho sestupu muze dojit k detekci syntaktické chyby ve
dvou situacich:

e je-li na vstupu jiny terminalni symbol nez se ocekdva, nebo

e nelze-li pii expanzi nontermindlu vybrat na zédkladé sou¢asného vstupniho symbolu zddnou
pravou stranu pravidla (vstupni symbol neni prvkem ®(A, «;) pro zadné 7).

Prvni piipad odpovida situaci, kdy se chyba hlasi z procedury expect, druhy piipad nastava
bezprostiedné pii vstupu do procedury analyzujici konkrétni nonterminal. Je-li k dispozici mno-
zina klichi CONTEXT (budeme ji nazyvat také kontextovd mnoZina, nebot definuje kontext, v
némz analyza probihd), mizeme upravit proceduru expect tak, aby p¥i chybé provedla zaroven
i synchronizaci, jak ukazuje obr. 3.5.

Test na zacatku analyzy nontermindlu zaroven se zotavenim miiZe provést procedura
check(s, context), kterd jako prvni parametr obdrzi sjednoceni mnozin ®(A, «;) pro vSechny
pravé strany «; nontermindlu A. Neni-li soucasny vstupni symbol v této mnoZiné, nahlasi se
chyba a provede se zotaveni pomoci kontextové mnoziny. P#i hledani bodu zotaveni se jesté pii-
pousti, aby se na vstupu jesté objevil symbol z mnoziny o¢ekidvanych symbolt s, coz umoznuje
efektivni zotaveni v situaci, kdy je na vstupu néjaky symbol navic.

Vlastni postup pfi zaclenéni zotaveni do analyzy rekurzivnim sestupem je pak nasledujici:

e procedury pro analyzu nonterminalt budou jako vstupni parametr preddvany hodnotou
dostavat aktudlni kontextovou mnozinu, tj. deklarace procedur budou mit tvar

procedure A(context: symbols);

e pii voldni procedury pro analyzu nonterminédlu nebo procedury expect se vzdy vypocte
nové kontextovad mnozina

e pied volbou varianty v nonterminalu se zavold procedura check(lJ; (A4, a;), context),

ktera zjisti, zda soucasny vstupni symbol odpovidé nékteré z pravych stran pro nonterminal
A.
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type symbols = set of symbol;

procedure expect(s:symbol; context: symbols);
begin
if sym = s then
lex
else begin
error;
while not (sym in context) do lex
end
end;

procedure check(s, c: symbols);

begin
if not (sym in s) then begin
error;
while not (sym in c+s) do lex
end
end;

Obr. 3.5: Implementace pomocnych procedur pro zotaveni

Vypocet kontextové mnoziny symbolu X; na pravé strané pravidla A — X1 Xo... X; X141 ... X
spo¢iva v rozsifeni soucasné kontextové mnoziny CONT EXT(A) o symboly, které se stanou kli¢i
pro analyzovany terminalni nebo nonterminalni symbol. Mozné jsou naptiklad tyto pristupy:

1. Kontextovou mnozinu nontermindlu X; vzdy rozsifime o prvky mnoziny FOLLOW (X;),
tj.
CONTEXT(X;) = CONTEXT(A)UFOLLOW (X;),X; € N
zatimco kontextovou mnozinu termindlnich symbolt (tj. argument procedury expect) po-

nechame pivodni, tj.

CONTEXT(X;) = CONTEXT(A),X; €%

2. Kontextovou mnozinu symbolu X; (terminédlniho i nonterminélniho) vzdy rozsifime o sym-
boly, jimiz muze zac¢inat zbyvajici ¢ast Fetézce na pravé strané pravidla, tj.

CONTEXT(X;) = CONTEXT(A) U(FIRST(X;11 ... X)) \ {€})

3. Kontextovou mnozinu symbolu X; rozsifime o symboly lezici ve F'I RST vSech nésledujicich
symbolu v pravidle, tj.
k
CONTEXT(X;) = CONTEXT(A)U( |J FIRST(X;)\ {e})
j=it+l

Prvni varianta je nejjednodussi, ovSem vyzaduje vypocet mnozin FOLLOW a vede obecné
k preskoceni zbytku rozpracovaného pravidla pii chybé uvnitt nékterého ze symboll na pravé
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strané. Dalsi dvé varianty se lisi mohutnosti kontextové mnoziny, pficemz nejvyhodné;jsi feseni je
ziejmé kombinaci v8ech tii pristupi, kdy do kontextové mnoziny nebudeme pridavat ty symboly,
které jsou nejednoznacné (tj. takové, které se ve zdrojovém textu mohou vyskytovat v rtznych
vyznamech). Na vybéru kontextovych mnozin podstatné zavisi kvalita zotaveni, kterd se pro-
jevuje nejen poc¢tem odhalenych skuteénych chyb, ale (v opa¢ném smyslu) i po¢tem hlasenych
zavlecenych chyb

Priklad 3.5. UvaZzujme nésledujici gramatiku pro deklarace proménnych s inicializaci:

S — wvarid L = num
L — ,idL|e

Pouzijeme-li posledniho piistupu k vypocétu kontextovych mnozin, mizeme syntaktickou analyzu
se zotavenim implementovat nasledujicimi procedurami (symboly var, id, num, ¢arka, rovnitko
a $ jsou pojmenovany po fadé VARSYM, IDSYM, NUMSYM, COMSYM, EQSYM a EOFSYM):

procedure S(c: symbols);
begin
expect (VARSYM, c¢ + [IDSYM, COMSYM, EQSYM, NUMSYM]);
expect (IDSYM, ¢ + [COMSYM, EQSYM, NUMSYM]);
L(c + [EQSYM, NUMSYM]);
expect (EQSYM, ¢ + [NUMSYM]);
expect (NUMSYM, c)
end;
procedure L(c: symbols);
begin
check ([COMSYM, EQSYM], c);
if sym = COMSYM then begin
lex;
expect (IDSYM, ¢ + [COMSYM]);
L(c)
end
end;

Poznamenejme, Ze v situaci, kdy néktery nonterminil A mutze generovat prazdny fetézec, je
podle definice funkce ® soucasti prvniho parametru funkce check také mnozina FOLLOW (A).
Vzhledem k tomu, jak se vytvari kontextovd mnozina, mizeme mnozinu FOLLOW (A) nahradit
obecngjsi mnozinou CONTEXT(A), kterd v dané situaci 1épe reprezentuje mnozinu piipustnych
symbolu, které mohou v konkrétni situaci za nonterminalem A nasledovat. Napfiklad pii analyze
vyrazu reprezentovanych nontermindlem E je v mnoziné FOLLOW (E) vzdy obsazena prava
zavorka jako dusledek pravidla E — (E). Pokud vSak nebyla jesté oteviena zadnd leva zivorka,
neni pravd zévorka vlastné platnym klicem a neméla by byt ani soucésti kontextové mnoziny.
Napriklad v proceduie pro nonterminal L se miize funkce check volat jako

check(c + [COMSYM], c)
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Kapitola 4

Syntaxi rizeny preklad

4.1 Zakladni pojmy teorie prekladu

V tomto odstavci zavedeme nékteré zakladni pojmy teorie prekladu, na které dale navizeme
definicemi pojmu, které se primo vyuzivaji pfi implementaci piekladace.

Definice 4.1. Necht ¥ a A jsou abecedy. Abecedu ¥ nazvéme vstupni abecedou, A vystupni
abecedou. Prekladem jazyka L1 C 3* do jazyka Lo C A* nazveme relaci TRAN : Ly — Lo. Je-li
[z,y] € TRAN, pak fetézec y nazyvame vystupem pro fetézec x. |

Typickym prikladem piekladu je preklad infixového zapisu aritmetického vyrazu na post-
fixovy. Tento pieklad je nekonecny (relace TRAN obsahuje nekoneéné mnoho dvojic fetézcti)
a relace, jez ho definuje, je ve skutec¢nosti funkci, nebot ke kazdému infixovému zapisu vyrazu
existuje pravé jeden zapis postfixovy. Problém konecné specifikace nekone¢ného prekladu je ana-
logicky specifikaci nekoneéného jazyka. Stejné jako tomu bylo u syntaktické analyzy, jsou i zde
dva mozné pristupy — prostiednictvim generativniho systému (gramatiky) nebo prostiednic-
tvim automatu.

Generativni systém, nazyvany prekladovd pdrovd gramatika, je zaloZeny na dvou vzijemné
spojenych bezkontextovych gramatikidch. Prvni z nich, tzv. wstupni gramatika, popisuje ja-
zyk tvofeny vSemi vétami zdrojového jazyka Li; druhd, vystupni gramatika, popisuje jazyk
Ly = {yl|[z,y] € TRAN} tvofeny vSemi vystupy pro fetézce jazyka L;. Mechanismus zobecnéné
derivace umoznuje paralelni derivaci fetézce z ve vstupni gramatice a fetézce y ve vystupni
gramatice.

Druhy pristup ke specifikaci prekladu vyuzivd pojmu prekladovy automat, ktery je ziskan
roz$irenim koneéného nebo zisobnikového automatu o vystupni pasku a vystupni funkci, ktera
predepisuje vystup automatu. Pieklad definovany piekladovym automatem je mnozina dvojic
fetézci [z,y] takovych, Ze automat piijme Fetézec z a na vystup vysle fetézec y. Teorii pre-
kladovych automatt se tento ucebni text nebude zabyvat, pifipadné zajemce odkazujeme na

[2].

Definice 4.2.  Prekladovd pdrova gramatika je pétice

V=(N,5A,PS)

kde N je konecna mnozina nontermindlnich symboli, Y koneéna vstupni abeceda, A konetnd
vystupni abeceda, P mnozina piepisovacich pravidel a S € N startovaci (nonterminélni) symbol.
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Pravidla maji tvar A — «, 3, kde A € N, a € (NUX)*, § € (NUA)* a nontermindly v fetézci
0 jsou permutaci nonterminalt z retézce c. |

Prekladova parova gramatika predstavuje nejobecnéjsi specifikaci piekladu; z hlediska imple-
mentace prindsi znacéné komplikace moznost zadmény poradi nonterminal na pravé strané pra-
videl. V ptipadé, Ze tuto moznost zakazeme, mizeme vstupni a vystupni ¢ast pravidla sloucit
do jediného fetézce (za predpokladu, ze jsou vstupni i vystupni abecedy disjunktni). Tim se
dostavame k pojmu prekladovd gramatika, ktery pro nas bude vychodiskem pi#i dalsim popisu
¢innosti prekladace.

Definice 4.3. Necht V = (N, X, A, P, S) je prekladovéa parova gramatika, pricemz N NA = ()
a mnozina P obsahuje pouze pravidla tvaru

A— xOlele N kak, yOBlleQ N Bkyk (41)

pro xz; € X, y; € A*, 0 < i < k. Pak prekladovd gramatika Gy piisluSejici gramatice V je pétice
Gy = (N, X, A, P',S), kde mnozina P’ obsahuje pouze pravidla ve tvaru

A — zoyoBrz1y1 B2 - . . Brryk
odvozena z pivodnich pravidel ve tvaru (4.1). |

Priklad 4.1. UvaZujme piekladovou parovou gramatiku

V =({E,T,F},{+,%i,()},{+ i}, P,E)

s pravidly
EFE - E+T ET +
E - T, T
T —- T % F, TF x
T — F, F
F - (FE) E
F — 41

Tato parova gramatika generuje pieklad infixového aritmetického vyrazu do postfixového vyrazu,
napft.

[E,E| = [E+T,ET+|=[T+T,7T+]|= [F+T,FT+]=
= [i+T,iTH = [i+T*FiTF++]=[i+FxFiFFx =] =
= [i4i* FiiF %+ = [i +i %, iii % +]
|

Priklad 4.2. Pravidla gramatiky z predchoziho ptikladu zachovavaji poradi odpovidajicich
si nontermindlt na pravych stranich. Po pfejmenovani symboli vystupni abecedy tedy muzeme
odvodit nasledujici prekladovou gramatiku:

Gy = ({E,T,F},{+,*,i,(,)}, {ADD,MUL, ID}, P', E))
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s pravidly

FE + T ADD
T

T % F MUL
F

(E)

7 ID

I R R i e
A

Tato gramatika umoznuje provést napt. nasledujici derivaci:

F = E + TAD=T + TADD=F + TADD=+ID + T ADD =
= +ID + T « FMULADD = ID 4+ F % F MUL ADD =
= ¢ID + ¢ID x FFMULADD=-+¢ ID + ¢ ID % ¢ ID MUL ADD

Vidime, 7e ve vété “i ID + i ID * i ID MUL ADD” tvoii symboly vstupni abecedy jak jdou
po sobé vstup a vystupni symboly odpovidaji vystupu piekladu, tj. dvojice (i+i*i, ID ID ID
MUL ADD) je prvek prekladu. |

7 hlediska implementace mohou byt symboly vystupni abecedy reprezentovany jako skutecné
vystupni symboly (symboly ID, ADD a MUL z predchozich pfikladd by nap¥. mohly piedstavovat
instrukce zdsobnikového mezikédu pro vyhodnoceni aritmetického vyrazu) nebo jako akce, napf.
pro symbol ADD volani procedury pro vygenerovani instrukce sé¢itdni nebo dokonce pro provedeni
souctu v pripadé interpretac¢niho piekladace. V dalsich odstavcich se budeme zabyvat rozsifenim
pojmu prekladové gramatiky o atributy symboll, ptricemz konkrétni reprezentaci jednotlivych
symbolti nebudeme v definicich uvazovat.

4.2 Atributovany preklad

Prozatim jsme se zabyvali pouze kontrolou, zda je véta, kterou prekladame, prvkem pieklada-
ného jazyka. V této kapitole pritadime k syntaktickym konstrukcim dalsi informace — atributy,
které se vyhodnocuji na zédkladé sémantickych pravidel.

Pro pripojeni sémantickych pravidel k pravidlim gramatiky existuji dvé notace, syntaxi
Fizené definice a prekladova schemata. Syntaxi fizené definice jsou specifikaci prekladu na vysoké
urovni abstrakce. Ukryvaji mnoho implementacnich detaild a osvobozuji uzivatele od nutnosti
specifikovat explicitné poradi, v jakém se bude pieklad provadét. Prekladova schemata urcéuji
poradi vyhodnocovani sémantickych pravidel, takze umoziuji ukazat i nékteré implementacni
detaily.

Obecné jak pri prekladu pomoci syntaxi fizenych definic, tak i pii pouziti prekladovych
schemat rozklddédme vstupni posloupnost symbolii, budujeme deriva¢ni strom a potom prochazi-
me stromem tak, abychom vyhodnotili sémanticka pravidla v uzlech deriva¢niho stromu (viz obr.
4.1). Vyhodnocenim sémantickych pravidel muze byt generovani kédu, uklddani informaci do
tabulky symboli, vydavani zprav o chybach nebo provadéni néjakych jinych cinnosti. Vysledkem
vyhodnoceni sémantickych pravidel je preklad posloupnosti vstupnich symboli.

Implementace nemusi byt doslova shodnd se schematem na obr. 4.1. Specialni pripady syn-
taxi fizeného prekladu lze implementovat v jednom prichodu s vyhodnocenim sémantickych
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vstupni derivatni graf poradi vyhodnoceni
- I— —_— .. . T s . . .
fetézec strom zdvislosti sémantickych pravidel

Obr. 4.1: Celkovy pohled na syntaxi fizeny preklad

pravidel béhem analyzy, bez explicitni konstrukce deriva¢niho stromu nebo grafu ukazujiciho
zévislosti mezi atributy. Vzhledem k tomu, Ze jednopriichodova implementace je dilezita pro
efektivitu prekladace, je velka ¢ast této kapitoly vénovana studiu takovych pripadu. Jedna dile-
zitd podtiida, zvand L-atributové definice, zahrnuje témér vSechny preklady, které lze provadét

bez explicitni konstrukce deriva¢niho stromu.

4.2.1 Atributové prekladové gramatiky

Definice 4.4.  Atributovd prekladovd gramatika (APG) je trojice
Gap = (GP7A7 F)7

kde Gp = (N,X,A, R, S) je prekladovd gramatika, A mnozina atributi a F mnozina séman-
tickych pravidel. V ptipadé, Ze je mnozina vystupnich symboli A prizdné, hovofime pouze
o atributové gramatice (AG).

Pro kazdy symbol X € N UX U A jsou dany dvé (pfipadné prazdné) disjunktni mnoziny
— mnozina I(X) dédiényjch atributd a mnozina S(X) syntetizovangch atributid, pricemz pro
a € I(S) jsou zadany pocateéni hodnoty (dédi¢né atributy startovaciho nonterminélu) a pro
terminélni symboly X € X je I(X) = 0 (termindlni symboly nemaji dédi¢né atributy) a jejich
syntetizované atributy jsou zadany.

Necht r-té pravidlo gramatiky ma tvar iXg — X;X5... X, ,kde Xp e N, X; e NUXUA
pro 1 <i < n,. Pak

a) pro kazdy symbol X, 1 < k < n, na pravé strané pravidla r a jeho dédi¢ny atribut
d € I(X}) je dano sémantické pravidlo

d= f;.i’k(al,az, - ,an)
kde a;, 1 <i < n jsou atributy symbola v témze pravidle r,

b) pro kazdy syntetizovany atribut s symbolu X na levé strané pravidla r je ddno sémantické
pravidlo

5= frs’o(al, a2y .., 0p)

kde a;, 1 < i <n jsou atributy symbolta v témze pravidle r, a

¢) pro kazdy syntetizovany atribut vystupniho symbolu X € A v pravidle r je ddno séman-

tické pravidlo

s,k

S=Jr (a’laa’Qa""a’n)

kde a;, 1 < i < n jsou pouze dédi¢né atributy symbolu X € A. |
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PRAVIDLA SEMANTICKA PRAVIDLA
Ey— E1+T Ey.val = Eq.val + T.val
E—T E.val = T.val

To — T\« F To.val = Ty .val * F.val
T—F T.wal = F.val

F — (E) F.wal = E.val

F — num F.val = num.ival

Obr. 4.2: Atributova gramatika pro aritmeticky vyraz

Sémanticka pravidla realizujeme obvykle piikazy (funkcemi) vhodného vyssiho programovaciho
jazyka (napf¥. C nebo Pascal). Atributy pak chdpeme jako proménné ¢i parametry jistého dato-
vého typu.

V dalsim textu budeme atributy symboli pojmenovavat kvalifikovanymi jmény ve tvaru X.a,
kde X je jméno symbolu a a jméno atributu. Sémantické funkce budeme psat vzdy za pravidlo
gramatiky, k némuz se vztahuji. V ptipadé, ze se v jednom pravidle bude vyskytovat urcity
symbol vicekrat, rozlisime jednotlivé vyskyty pomoci indexu.

Priklad 4.3. Atributovi gramatika na obr. 4.2 popisuje aritmeticky vyraz tvoreny celoéi-
selnymi konstantami, operatory +, * a zévorkami. Nonterminaly E, T a F maji celoéiselny
syntetizovany atribut val, ktery udavad hodnotu ptislusnych podvyrazl, syntetizovany atribut
1wal terminalniho symbolu num udéva hodnotu celoéiselné konstanty ziskanou z lexikalni ana-
lyzy. Jednotlivd sémantickd pravidla pocitaji hodnotu atributu val nontermindlu na levé strané
z hodnot val symboli na pravé strané pravidel gramatiky. |

Vyhodnocenim sémantického pravidla definujeme hodnoty atributi uzla deriva¢niho stromu
pro vstupni fetézec. Deriva¢ni strom s hodnotami atributi v kazdém uzlu nazyvame ohodnoceny
derivacni strom. Proces vypoctu hodnot atributi v uzlech nazyvidme ohodnocenim deriva¢niho
stromu.

Priklad 4.4. Atributovd gramatika z prikladu 4.3 vypocte hodnotu aritmetického vyrazu
s desitkovymi ¢isly, zdvorkami a operatory + a *. Napiiklad pro vyraz 3*x5+4 vypocte hodnotu
19 jako hodnotu atributu E.val startovaciho nontermindlu E. Obr. 4.3 obsahuje ohodnoceny
deriva¢ni strom pro vstup 3*5+4.

Abychom ukézali, jak se atributy vyhodnocuji, uvazujme levy dolni vnitini uzel, odpovida-
jici pouziti pravidla ¥ — num. Odpovidajici sémantické pravidlo F.val := num.ival pridéli
atributu F.val v tomto uzlu hodnotu 3, nebot hodnota num.ival naslednika uzlu je 3. Podobné
v predchiidci tohoto F-uzlu mé atribut 7T.val hodnotu 3. Nyni uvazujme uzel pro pravidlo
T — T x F. Hodnota atributu T.val v tomto uzlu je definovana jako

PRAVIDLO | SEMANTICKE PRAVIDLO
To — T\« F ‘ To.val := Ty .val x F.val

Pokud aplikujeme na tento uzel uvedené sémantické pravidlo, bude mit T}.val hodnotu 3 levého
naslednika a F.val hodnotu 5 pravého naslednika. Ty.val tedy dostane v tomto uzlu hodnotu 15.
Konecéné pro startovaci nonterminédl E se podobnym zptisobem vypocte hodnota 19. |

Sémantické funkce z definice atributové gramatiky nam z matematického hlediska umoznuji
pouze vyhodnocovat atributy a predavat je mezi jednotlivymi symboly gramatiky bez moznosti
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E.wal =19
/ \
Eoval =15 + T.wal =4
T.wal =15 Fual =4
/ \
Twal =3 * Foal =5 num.ival =4
|
Foal =3 num.ival =5

num.ival = 3

Obr. 4.3: Ohodnoceny derivac¢ni strom pro 3*5+4

vyuziti vedlejsich efekti (napf. vystupni operace, prace s globalnimi proménnymi apod.). Pokud
pripustime, aby sémantické funkce mély vedlejsi efekty, hovofime o syntazi 7izené definici (SDD).

Priklad 4.5. Deklarace generovand nonterminalem D v syntaxi fizené definici na obr. 4.4 se
skldda z kli¢ového slova int nebo real nasledovaného seznamem identifikdtori. Nontermindl T
mé syntetizovany atribut type, jehoZ hodnota je uréena klicovym slovem v deklaraci. Séman-
tické pravidlo L.in := T.type, svadzané s pravidlem D — T L, nastavuje dédi¢ny atribut L.in
na hodnotu typu v deklaraci. Pravidla prenéseji tento typ dolt deriva¢nim stromem pomoci dé-
di¢ného atributu L.in. Pravidla spojend s pravidlem gramatiky pro L volaji proceduru addtype,
kterad pripoji typ k polozce tabulky symbolt pro kazdy identifikdtor (na polozku ukazuje atribut
entry).

Obr. 4.5 ukazuje ohodnoceny derivacni strom pro vétu real id;,ids,ids. Hodnota L.in ve
tfech L-uzlech udava typ identifikitort idy, ids a ids. Tyto hodnoty se uréi vypocétem hodnoty
atributu T.type levého naslednika kofene a pak vypoétem L.in shora doli ve tiech L-uzlech
pravého podstromu kotene. V kazdém L-uzlu také volame proceduru addtype, kterd ulozi do

PRAVIDLO | SEMANTICKE PRAVIDLO

D—TL L.in = T.type

T — int T.type := integer

T — real T.type := real

L — Lq,id Ly.n := L.n
addtype(id.entry, L.in)

L —id addtype(id.entry, L.in)

Obr. 4.4: Syntaxi fizena definice s dédicnym atributem L.in
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tabulky symbolt informaci o tom, Ze identifikitor v pravém podstromu uzlu mé typ real. M

/D\

T.type = real L.in = real
/
real L.in = real R ids
/ \
/
L.in =real , ido
idy

Obr. 4.5: Deriva¢ni strom s dédi¢nymi atributy v uzlech L

4.2.2 Graf zavislosti

Sémantickéd pravidla udavaji zévislosti mezi atributy. Tyto zavislosti reprezentujeme grafem za-
vislosti (dependency graph), ze kterého pak mizeme odvodit poradi vyhodnoceni sémantickych
pravidel. Zavisi-li atribut b uzlu deriva¢niho stromu na atributu ¢, pak musi byt sémantické
pravidlo pro b vyhodnoceno po sémantickém pravidle definujicim c.

Jesté pred tim, nez za¢neme konstruovat graf zavislosti k danému deriva¢nimu stromu, preve-
deme vSechna sémantickd pravidla do tvaru b := f(¢1,co, ..., ck) zavedenim prazdného synteti-
zovaného atributu b pro vSechna sémantickd pravidla tvorena volanim procedury. Graf obsahuje
ke kazdému atributu jeden uzel a hrany vedouci z uzlu b do uzlu ¢, pokud atribut b zavisi na
atributu c¢. Graf zavislosti lze konkrétné vytvorit nasledujicim zpisobem:

for kazdy uzel n deriva¢niho stromu do
for kazdy atribut a symbolu gramatiky v n do
vytvor uzel grafu zavislosti pro a;
for kazdy uzel n deriva¢niho stromu do
for kazdé sémantické pravidlo b := f(cy,co, ..., ck)
spojené s pravidlem pouzitym v n do
for ¢ := 1 to k do
vytvor hranu z uzlu pro ¢; do uzlu pro b;

Piedpokladejme napiiklad, ze A.a := f(X.z,Y.y) je sémantické pravidlo k pravidlu grama-
tiky A — X Y. Toto pravidlo definuje syntetizovany atribut A.a, jez zavisi na atributech X.z
a Y.y. Je-li takové pravidlo pouzito v deriva¢nim stromu, budeme mit v grafu zavislosti tfi uzly
A.a, X.x a Y.y s hranou vedouci z A.a do X.z (A.a zavisi na X.x) a hranou z A.a do Y.y (A.a
zavisi také na Y.y).

Je-li s pravidlem A — X Y spojeno sémantické pravidlo X.i := g(A.a,Y.y), bude graf
zavislosti obsahovat hranu do A.a z X.i a také do A.a z Y.y, nebot X.i zavisi jak na A.a, tak
na Y.y.
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8 id, 3 entry

)
/

L 10 id, 2 entry

Obr. 4.6: Graf zavislosti

Priklad 4.6. Obr. 4.6 ukazuje graf zavislosti pro deriva¢ni strom na obr. 4.5. Uzly v grafu
zévislosti jsou oznaceny cisly; tato ¢isla budeme pouzivat dale. Pro L.in zde mame hranu vedouci
do uzlu 5 z uzlu 4 pro T.type, nebot dédiény atribut L.in zévisi na atributu T.type na zakladé
sémantického pravidla L;.in := T.type pro pravidlo gramatiky D — T L. Dvé hrany vedouci
dolti do uzld 7 a 9 vyplyvaji ze zavislosti Lj.in na L.in podle sémantického pravidla Ly.in := L.in
pro pravidlo gramatiky L — Lq,id. Sémantické pravidlo addtype(id.entry, L.in) spojené s L-
pravidly vede k vytvoreni prazdného atributu. Uzly 6, 8 a 10 byly vytvofeny pravé pro tyto
prazdné atributy. |

4.2.3 Poradi vyhodnoceni pravidel

Definice 4.5. Topologicky sort orientovaného acyklického grafu je libovolné usporadani
mi,ma,...,my uzli grafu takové, ze hrany vedou z uzli uvedenych diive do uzli uvedenych
pozdéji; to znamend, Ze je-li m; — m; hrana z m; do mj, potom se m; vyskytuje v tomto
usporadani pred m;. |

Libovolny topologicky sort grafu zavislosti je pouzitelny jako poradi, v némz se maji vy-
hodnocovat sémantickd pravidla spojend s uzly deriva¢niho stromu. V topologickém sortu jsou
zavislé atributy ci,co, ..., ¢, v sémantickém pravidle b := f(cq,¢a,...,c;) k dispozici jesté pied
vyhodnocenim f.

Preklad specifikovany syntaxi rizenou definici mizeme provést nasledujicim zptsobem. Pro
vytvoreni deriva¢niho stromu k zadanému vstupu pouzijeme vychozi gramatiku. Podle predcho-
ziho algoritmu vytvorime graf zavislosti. Z topologického sortu grafu zavislosti ziskame poradi
vyhodnoceni sémantickych pravidel a vyhodnocenim sémantickych pravidel v tomto poradi zis-
kdme preklad vstupniho fetézce.

Priklad 4.7. Hrany v grafu zavislosti na obr. 4.6 vychazeji vzdy z uzlu s niz§im ¢islem do
uzlu s vyssim cislem. Topologicky sort grafu zavislosti tedy ziskdme zapsidnim uzla v poradi
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podle jejich ¢isel. Na zakladé topologického sortu pak muzeme zapsat nasledujici program. (Pro
atribut svizany s uzlem n grafu zavislosti budeme pouzivat oznaceni a,,.)

a4 = real;

as 1= ag;
addtype(ids.entry, as);
a7 = as;
addtype(idgy.entry, ay);
ay := ar;

addtype(id;.entry, ag);

Vyhodnocenim téchto sémantickych pravidel vlozime do tabulky symbolt pro vSechny deklaro-
vané identifikatory typ real. |

Pro vyhodnocovéani sémantickych pravidel bylo navrzeno nékolik metod.

e Metody derivacniho stromu. Tyto metody ziskavaji poradi vyhodnoceni sémantickych pra-
videl v Case prekladu z topologického sortu grafu zavislosti, vytvoreného z deriva¢niho
stromu pro kazdy vstupni text. Poradi vyhodnoceni tyto metody nenajdou pouze v pii-
padé, ze graf zavislosti pro uvazovany derivacni strom obsahuje cyklus.

o Metody zaloZené na pravidlech. V dobé vytvareni prekladace se analyzuji sémanticka pra-
vidla spojend s pravidly gramatiky rucné nebo specializovanymi prostiedky. Pro kazdé
pravidlo gramatiky je poradi, ve kterém se budou vyhodnocovat ptislusné atributy, pevné
urceno jiz pii nadvrhu prekladace.

o Nezavislé metody. Poradi vyhodnoceni se vybere bez ohledu na sémanticka pravidla. Napti-
klad probiha-li pieklad béhem syntaktické analyzy, je poradi vyhodnoceni dano pouzitou
metodou prekladu, nezavisle na sémantickych pravidlech. Nezavislé poradi vyhodnocovani
omezuje tiidu syntaxi rizenych definic, jez mohou byt implementovany.

Metody zalozené na pravidlech a nezavislé metody nemuseji explicitné konstruovat béhem
prekladu graf zavislosti, takZze mohou byt efektivnéjsi s ohledem na dobu prekladu i velikost
pozadované paméti.

4.3 Vyhodnoceni S-atributovych definic zdola nahoru

Vytvoreni prekladace pro obecnou syntaxi rizenou definici maze byt zna¢né obtizny problém.
Existuji v8ak dosti rozsdhlé tiidy se specidlnimi vlastnostmi, pro které lze prekladac¢ implemen-
tovat jednoduse. Jednou z nich jsou S-atributové definice, tj. takové definice, které pracuji pouze
se syntetizovanymi atributy.

Syntetizované atributy mtizeme vyhodnocovat soucasné s analyzou zdrojového textu zdola
nahoru. Atributy mohou byt uloZeny spole¢né s ostatnimi informacemi, které pouzivé analyzator,
na zasobniku. Pri kazdé redukci podle néjakého pravidla se vypocétou atributy nonterminélniho
symbolu na levé strané pravidla a ty se ulozi do zasobniku. Atributy symbold na pravé strané
jsou v okamziku redukce umistény na vrcholu zdsobniku, takze jsou pro vypocet vzdy k dispozici.
Pti vhodném névrhu piekladového schematu je mozné pracovat v omezené mire i s dédi¢nymi
atributy, jak dale ukizeme.

Syntakticky analyzator pracujici metodou zdola nahoru pouzivd pro uchovavani informaci
o pribéhu analyzy zasobnik. Polozky zadsobniku mtzeme rozsitit vzdy o hodnotu atributu, jak
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state val

X X.x

Y Y.y

top —» Z 7.z

Obr. 4.7: Rozsifeny zasobnik syntaktického analyzatoru

ukazuje obr. 4.7. Kazda polozka odpovida vzdy jednomu symbolu v jiz zpracované ¢asti vétné
formy; tento symbol je uveden ve sloupci state. Ve sloupci val je pak uvedena hodnota atri-
butu odpovidajiciho symbolu z prvniho sloupce. Jinou moznou implementaci je pouziti dvou
paralelnich zasobnik, jednoho pro uchovavani informaci o analyze a druhého pro atributy. Po-
kud miiZze mit jeden symbol vice atributd, mizeme je vSechny umistit do jednoho zaznamu a
tento novy datovy typ pak pouZivat jako jediny (strukturovany) atribut. Rovnéz maji-li rizné
symboly rtzné typy atributi, mtzeme vSechny tyto typy sloucit do jediného pomoci zdznamu
s variantnimi slozkami, unie nebo podobné konstrukce, kterou pro to poskytuje implementacni
jazyk.

Soucasny vrchol zasobniku je oznacen ukazatelem top. Predpokladame, ze se syntetizované
atributy vyhodnocuji pravé pred provedenim redukce. Mame-li naptiklad s pravidlem A - XY Z
svazano sémantické pravidlo A.a := f(X.z,Y.y, Z.z), je pred redukci atribut Z.z ulozen ve
val[top], atribut y.y ve val[top—1] a atribut X.z ve val[top—2]. Pokud symbol nem4 atribut, neni
odpovidajici hodnota pole val definovana. Po redukci se hodnota top snizi o 2, stav odpovidajici
A se ulozi do state[top] (tj. misto X) a vypoétend hodnota syntetizovaného atributu A.a se ulozi
do wvalltop].

Priklad 4.8. Uvazujme gramatiku z obr. 4.2 pro vypocet hodnoty aritmetického vyrazu. Tato
gramatika pracuje pouze se syntetizovanymi atributy a mtze byt tedy implementovidna piimo
prti prekladu zdola nahoru. Opét predpokladame, ze lexikalni analyzator doda hodnotu atributu
num.ival; tuto hodnotu uloZime do zasobniku pii provadéni akce presun. Obr. 4.8 uvadi moznou
implementaci sémantickych akci s atributy uloZzenymi v poli val.

PRAVIDLA | SEMANTICKA AKCE
E—-E+T val[ntop] := val[top — 2] + val[top]
E—-T

T—>T +F val[ntop] := valltop — 2] * val[top]
T—F

F—(FE) val[ntop] := valltop — 1]

F — num

Obr. 4.8: Implementace aritmetického vyrazu pomoci atributového zasobniku

Uvedené useky kédu pro sémantické akce neresi nastavovani proménnych top a ntop. Provadi-
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li se redukce podle pravidla s r hodnotami na pravé strané, nastavi se ntop na top —r + 1 a po
provedeni akce se top nastavi na ntop. Jesté vhodnéjsi feSeni je pouzit pro syntetizovany atribut
levé strany pravidla zvlastni proménnou, kterd se pak presune do zdsobniku aZ po dokonéeni
vypoctu. Obr. 4.9 ukazuje posloupnost akci prekladace pti vstupu 2+3%5.

VSTUP state val POUZITE PRAVIDLO
2+3%5 - - - -
+3%5 2 2
+3%5 F 2 F — num
+3%5 T 2 T~ F
+3%5 E 2 E—-T
3%5 E + 3 -
*5 E + 3 2 - 3
*5 EF + F 2 - 3 F — num
*5 E +T 2 - 3 T —F
5 E + T % 2 - 3 -
E +T x5 2- 3-5
E+Tx* F 2 - 3-5 F — num
E + T 2 - 15 T—T x F
E 17 E—-FE + T

Obr. 4.9: Analyza a vyhodnoceni vyrazu 2+3*5

Pro implementaci S-atributovych definic je mozné pouzit generdtoru yacc. Implicitné yacc
predpokliada, Zze vSechny symboly jazyka maji jeden atribut typu int. Syntetizované atributy
symboll na pravé strané pravidla jsou dostupné pod symbolickym jménem $:, kde 7 je poradové
¢islo symbolu poc¢inaje 1. Atribut levostranného nonterminalu se uklidd do proménné se sym-
bolickym jménem $$. Nem4-li nékteré pravidlo uvedenu sémantickou akci, provede se implicitné
akce { $$ = $1; }, kterd predd atribut prvniho symbolu v pravidle jako atribut levé strany.
Na obr. 4.10 je uvedeno totéz prekladové schéma jako na obr. 4.8 zapsané pro generator yacc.

%term NUM
hoh

E : E’+ T {$$=291+83; }
| T

T : T '« F {$$=2%1x*$3; }
| F

F : "CE’) {$$=2%2;}

| NUM

Obr. 4.10: Specifikace prekladu se syntetizovanymi atributy pro yacc

Pokud potiebujeme jako atribut pouzit jiného datového typu, napiiklad v piipadé naseho
aritmetického vyrazu typ double, staci do uvodni ¢asti specifikace doplnit text
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]
#tdefine YYSTYPE double
o}

V praktickych situacich vsak obvykle nevysta¢ime s jedinym typem atributu pro vSechny
symboly. Jak jiz bylo uvedeno drive, mizeme typ atributu definovat jako unii nékolika rtznych
typu. K tomu nabizi yacc své vlastni prostiedky, které mnohem zjednodusi zapis sémantickych
akci. V defini¢ni ¢asti specifikace muzeme uvést deklaraci vsech slozek unie, naptiklad

%union
{ int ival;
double rval;

}

kterou definujeme celoéiselny atribut sval a redlny atribut rval. Dale musime uvést pro kazdy
terminalni a nonterminédlni symbol s atributem jméno jeho atributu (jméno odpovidajici slozky
unie). Toto jméno pak bude yacc vzdy automaticky pridavat ke vSem odkazim na atributy
prislusnych symbolu a zaroven bude kontrolovat, zda jsou definovany typy atributt, na které se
v sémantickych pravidlech odkazujeme. Definice typu atributu pro terminélni symboly se uvadi
v lomenych zavorkach bezprostredné za klicovym slovem %term a plati pro vSechny termindlni
symboly definované za timto klicovym slovem. Pro nontermindlni symboly se pouziva obdobné
syntaxe s klicovym slovem %type.

Priklad 4.9. Rozsifime gramatiku z prikladu 4.8 o realné konstanty s tim, ze vypocet hodnoty
vyrazu se bude cely proviadét v pohyblivé ¢arce. K tomu budeme potiebovat atribut val typu
int pro celoéiselné konstanty (symbol INUM) a atribut rval typu double pro redlné konstanty a
nontermindly. Vysledné specifikace pro yacc je uvedena na obr. 4.11. |

Junion { int ival; double rval; }

%term <ival> INUM

%term <rval> RNUM

htype <rval> E T F

It

E : E’+ T {83
| T

$1 + $3; }

T : T« F { $%
| F

$1 * $3; }

F . ’(’E’)’{$$
| INUM
|  RNUM

$2; }

Obr. 4.11: Specifikace piekladu s atributy rtznych typt
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4.4 L-atributové definice

Mnohem §irsi tfidou syntaxi rizenych definic jsou L-atributové definice, jejichz atributy se mohou
vzdy vypocitat béhem jednoho prichodu analyzatoru zdrojovym textem. Tato tifida zahrnuje
v8echny syntaxi Fizené definice zalozené na LL(1) gramatikach; po uréitych tpravach je lze pouzit
i pri prekladu zdola nahoru. Nasledujici definice specifikuje vlastnosti L-atributovych definic.
Definice 4.6.  Syntaxi fizend definice je L-atributovd, jestlize vSechny dédi¢né atributy sym-
bolt X;,1 < j < n na pravé strané pravidla A — X, X5 --- X,, zdviseji pouze na

e atributech symbold X, Xo,..., X;_1 vlevo od X; v témzZe pravidle a

e dédi¢nych atributech symbolu A na levé strané pravidla. |

Poznamenejme, %e kazda S-atributova definice je zaroveni L-atributova, nebot uvedend omezeni
se vztahuji pouze na dédi¢né atributy.

Pro zéapis L-atributovych definic zavedeme pojem prekladové schéma jako syntaxi fizenou
definici, kterd umoznuje zapis sémantickych akci kdekoliv uvniti pravé strany pravidla. Tyto
sémantické akce budeme uzavirat do slozenych zavorek a budeme predpokladat, Ze se prove-
dou vzdy pred analyzou symbolii, které za nimi nésleduji. Prekladovd schemata ndm umozni
definovat explicitné poradi vyhodnoceni sémantickych akci.

Priklad 4.10. Pieklad vyrazi s operatorem scitani a celociselnymi konstantami muzeme
popsat pomoci nasledujiciho pirekladového schematu:

E —- TR
R — + T {print(+')} Ry | e

T — num {print(num.val)}

Pti nadvrhu piekladovych schémat musime dbat na to, aby hodnota kazdého atributu byla
dostupné v okamziku, kdy se na ni odkazujeme. Obecné pokud mame dédi¢né i syntetizované
atributy, je tfeba dodrzovat nasledujici pravidla:

e Dédi¢ny atribut symbolu na pravé strané pravidla se musi vypocitat akci umisténou pred
timto symbolem.

e Akce se nesmi odkazovat na syntetizovany atribut symbolu vpravo od ni.

e Syntetizovany atribut symbolu na levé strané pravidla se muze vypocitat az tehdy, jsou-li
k dispozici hodnoty vSech atributi, které pouzivi. Vypocet tohoto atributu se obvykle
umistuje na konec pravé strany pravidla.

Nasledujici prekladové schéma nedodrzuje prvni z uvedenych tii podminek:

S — A1 A2 {Al’L’I’L = I;Ag.i’n = 2}
A — a A{print(A.in)}

Dédi¢ny atribut A.in ve druhém pravidle totiz neni v okamziku pokusu o jeho tisk pii analyze
Fetézce aa definovan, pokud prochdzime deriva¢nim stromem do hloubky. Prichod za¢ne uzlem
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S a dale pokracuje v uzlech A; a As jesté pred tim, nez se nastavi hodnoty Aj.in a As.in.
Umistime-li akci definujici hodnoty A;.in a As.in mezi symboly A na pravé strané pravidla
A — A1 A, bude A.in jiz v okamziku tisku definovéno.

V pripadé, ze mame L-atributovou syntaxi fizenou definici, 1ze z ni vzdy vytvorit prekladové
schéma, jez splhuje uvedené tii pozadavky.

4.5 Preklad shora dolu

V této casti si ukdzeme, jak lze implementovat L-atributové definice béhem prediktivni analyzy.
Budeme pracovat spiSe s pirekladovymi schematy neZ se syntaxi fizenymi definicemi, nebot ta
ndm umoznuji vyjadrit explicitné poradi akci a vypoctu atributi. Ukazeme si také, jak se da
odstranit leva rekurze z prekladového schematu se syntetizovanymi atributy.

4.5.1 Odstranéni levé rekurze z prekladového schematu

Mnoho aritmetickych operatori je asociativnich zleva, takze je prirozené pro jejich syntaxi pouzit
zleva rekurzivni gramatiky. Nésledujici postup umoznuje odstranit levou rekurzi z prekladového
schematu se syntetizovanymi atributy. Pfedpokladejme, Ze mame nésledujici piekladové schéma:

A —- A Y {Aa:=g(A.a,Yy)} (4.2)
A - X {A.a:= f(X.x)}

Vsechny symboly maji syntetizované atributy pojmenované odpovidajicim pismenem malé abe-
cedy, f a g jsou libovolné funkce.
Algoritmem pro odstranéni levé rekurze bychom z (4.2) dostali nasledujici gramatiku:

A > XR (4.3)
R — YR]|e

Uvazujeme-li sémantické akce, ziskame transformované schéma;:

A = X {R.i:= f(X.x)}
R {A.a := R.s}

R - Y {Ry1.i:=g(R.i,Y.y)} (4.4)
Ry  {R.s:=Ry.s}

R — € {R.s := R.i}

Transformované schéma pouzivd pro R atributy i a s. Aby bylo zfejmé, Ze vysledky (4.2)
a (4.4) jsou shodné, uvazujme dva ohodnocené deriva¢ni stromy z obr. 4.12. Hodnota A.a se
na obr. 4.12(a) pocita podle (4.2). Obr. 4.12(b) obsahuje vypocet R.i podle (4.4) pfi priichodu
stromem smérem doli. Hodnota R.: se potom piredava nahoru beze zmény jako R.s a nakonec
se stane hodnotou atributu A.a v kofeni (R.s neni na obr. 4.12(b) zakreslen).
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Aa=gg(fAXx).Y,9). Y.y} A
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Obr. 4.12: Dva zpusoby vypoctu atributa

4.5.2 Implementace prediktivniho syntaxi fizeného prekladace

L-atributové definice, jak jiz bylo uvedeno, umoznuji vyhodnoceni atributt v jediném prichodu
jiz béhem syntaktické analyzy. Pro jejich implementaci mtzeme pouzit metodu rekurzivniho
sestupu, kterd byla popsina v predchozi kapitole; rozsifime ji pouze o sémantické akce a atributy.
Atributovy zasobnik bude v tomto pripadé implementovan podobné jako syntakticky zasobnik
pomoci implicitniho zasobniku implementacéniho jazyka.

Atributy nontermindlnich symboli mtzeme p¥i rekurzivnim sestupu reprezentovat jako pa-
rametry prislusnych procedur. Dédiéné atributy pri tomto piistupu budou predstavovat vstupni
parametry procedury (tj. parametry predavané hodnotou), syntetizované atributy naopak budou
vystupnimi parametry (tj. budou predavany odkazem). V nékterych specidlnich pripadech mu-
zeme téhoz parametru predédvaného odkazem pouzit zaroven pro dva atributy — jeden dédiény
a jeden syntetizovany.

Atributy termindlnich symbolu se vytvareji v lexikalnim analyzatoru a piedavaji se obvykle
v globélnich proménnych. Obsah pfislusné globalni proménné mizeme podle potFeby uschovat
pro pozdéjsi pouziti do lokdlni proménné definované uvniti procedury.

Sémantické akce miZzeme zapsat primo na odpovidajici mista v procedure. Je vSak tieba dbéat
na to, aby se definovaly hodnoty v8ech syntetizovanych atributi levostranného nonterminalu (tj.
hodnoty vSech parametri predavanych odkazem) i v pfipadé, ze dojde k syntaktické chybé, ze
které se prekladac¢ zotavi. Pro tyto ucely lze casto pouzit specidlnich hodnot atributid, které
mohou byt déle identifikovany a se kterymi lze dale pracovat jako s neznamou informaci.

Priklad 4.11. Uvazujme nasledujici pirekladové schéma pro vyhodnoceni vyrazi s aditivnimi
operatory a celoc¢iselnymi konstantami.

E — T{Ri:=Twal } R{E.wval := R.s}
R — addop T {
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if addop.op = add then
Ri.i:= R+ T.wal
else
Ry := R.i—T.wal}
Ry {R.s := Ry.s}
| e{R.s:= R.i}

T — num {T.wal := num.ival}

Symbol addop m4 atribut op s hodnotou ’+’ nebo ’-’; jeho hodnota bude ulozena v globalni
proménné lexop. Terminalni symbol num piedstavujici celoéiselnou konstantu mé atribut ival,
jehoz hodnotu lexikalni analyzator ulozi do globédlni proménné [exival. Implementace tohoto
prekladového schematu je na obr. 4.13.

Nontermindl R m4 dédi¢ny atribut 7, jehoz hodnotou je vzdy levy operand soucétu nebo roz-
dilu, a syntetizovany atribut s predstavujici mezivysledek vypocétu hodnoty celého vyrazu. Tyto
dva atributy bychom mohli sloucit do jediného parametru procedury R a tim celou implementaci
zjednodusit. PovSimnéte si, Ze nékteré sémantické akce, spocivajici pouze v prifazeni hodnoty
atributu, nejsou zapsany explicitné jako pfifazovaci pfikazy — napiiklad akce {R.i := T.val}
v pravidle pro nonterminal E se realizuje preddnim hodnoty proménné vall jako argumentu
procedury R. |

4.6 Vyhodnoceni dédi¢nych atributi zdola nahoru

Pokud chceme implementovat L-atributovou definici béhem pirekladu zdola nahoru, narazime
na jeden zasadni rozdil od pristupu shora doli. Behem analyzy zdola nahoru je pravidlo, podle
kterého se bude redukovat, znamo az v okamziku redukce, tj. pti dosazeni jeho konce. To zna-
men4, ze vSechny sémantické akce miizeme provadét az na konci pravidla. Presto pomoci urcitych
transformaci mizeme prevést vSechny L-atributové definice zalozené na LL(1) gramatikich do
tvaru, ktery Ize metodou zdola nahoru implementovat. Tyto transformace lze rovnéz pouzit i na
nékteré (ovSem ne vSechny) definice zalozené na LR(1) gramatikach.

Prvni uziteénou transformaci je odstranéni sémantickych akci, které jsou uvnit¥ pravidla.
Tato transformace vkldda do ptvodni gramatiky tzv. marker, nonterminalni symbol generujici
prazdny tetézec e. Kazdou sémantickou akci, kterd je uvniti pravé strany pravidla, nahradime
novym markerem M a puvodni sémantickou akci pridame na konec pravidla M — e.

Priklad 4.12. Piekladové schéma z piikladu 4.10 mtizeme pievést do tvaru

EFE - TR

R = +MR |e¢

T — num {print(num.val) }
M — e {print('+')}

ktery je ekvivalentni ptivodnimu, tj. obé gramatiky pfijimaji stejny jazyk a pro vSechny vstupni
Fetézce se sémantické akce provedou vzdy ve stejném poradi. Sémantické akce jsou nyni na
koncich pravidel, takze je mizeme provést bezprostiedné pied redukci. |
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procedure E(var val: integer);
var vall: integer;
begin
T(vall);
R(vall, val)
end;
procedure R(i: integer; var s: integer);
var op: char;
val: integer;

begin
if sym in [’+’, ’-’] then begin
op := lexop;
T(vall);
if op = ’+’ then
R(i + vall, s)
else
R(i - vall, s)
end
else
s := 1
end;
procedure T(var val: integer);
begin
if sym = NUM then begin
val := lexival;
sym := lex
end
else
error;
end;

Obr. 4.13: Implementace prekladového schematu rekurzivnim sestupem

Pokud pracujeme s dédiénymi atributy, miZeme vyuzit toho, ze béhem analyzy nonterminélu
Y v pravidle A — XY jsou na zasobniku stale k dispozici atributy symbolu X. Pokud je
napiiklad dédi¢ny atribut Y. symbolu ¢ definovan pravidlem Y.i := X.s, kde X.s je atribut
symbolu X, mizeme misto hodnoty Y.: v§ude pouzit X.s. Dulezité je, aby tento atribut byl
v zasobniku vzdy na stejném misté.

Priklad 4.13. Uvazujme nésledujici prekladové schéma pro deklarace proménnych typu
integer a real.
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DT { L.in := T.type }
L
T — int { T'type := integer }
T — real { T.type :=real }
L — {Li.n := L.n }
Ly, id { addtype(id.entry, L.in) }
L —id { addtype(id.entry, L.in) }

V okamziku redukce libovolné pravé strany nontermindlu L je na zasobniku symbol T" bez-
prostfedné pred touto pravou stranou. Misto atributu L.in, ktery je definovian kopirovacim
pravidlem L.in := T.type, tedy mlzeme pouzit pfimo atributu 7'.type. Uvedené schéma miizeme
implementovat pomoci atributového zasobniku val tak, jak ukazuje obr. 4.14. Stejné jako na obr.
4.8 proménnd top obsahuje soucasny index vrcholu zasobniku a ntop index vrcholu zasobniku

po provedeni redukce. |
PRAVIDLO SEMANTICKA AKCE
D—-TL,;
T — int val[ntop] 1= i teger
T — real val[ntop] :=
L—L,id addtype(val[top] val[top — 3])
L —id addtype(val[top], val[top —1])

Obr. 4.14: Implementace dédi¢nych atributi pii analyze zdola nahoru

Pouzivame-li pro generovani syntaktického analyzatoru programu yacc, mizeme k atributiim
symboli, které lezi na zasobniku pred pravou stranou redukovaného pravidla, pfistupovat stejné
jako k atributim symbolt redukovaného pravidla pomoci zapisu $7, kde % je index symbolu. Tento
index je roven nule pro prvni symbol pied redukovanou pravou stranou, -1 pro predchazejici atd.
Schéma z prikladu 4.13 tedy mtizeme pro yacc zapsat tak, jak ukazuje obr. 4.15.

%term INT REAL ID
hto

D : T L ;
T : INT { $$ = integer; }
| REAL { $$ = real; } ;
L : L, ID { addtype($3, $0); }
| 1D { addtype($1, $0); } ;

Obr. 4.15: Pouziti dédi¢nych atribut v zapisu pro yacc

V pripadé, ze pouzivame atributy rdznych typt, nedovede yacc odvodit sdm typ atributu,
ktery nepatii symbolu v pravidle, a je tedy tieba tento typ uvést explicitné zapisem $<typ>i.
Yacc také umoznuje zapis sémantickych akci na libovolné misto pravé strany pravidla; piipad-
nou transformaci nahrazenim sémantické akce markerem provede automaticky. Opét pokud mé
takova vnitini akce syntetizovany atribut a pouzivdme-li typovanych atribut, je tieba uvést
typ pii vSech odkazech na tento atribut.
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Tabulka symbolu

V tabulce symbolt se uschovavaji informace o pojmenovanych objektech, deklarovanych expli-
citné (uzivatelské typy, proménné, procedury, nivésti atd.) nebo implicitné (standardni typy,
procedury a funkce, pomocné proménné vytvoiené piekladacem atd.). Tyto informace se vyuzi-
vaji zejména k nasledujicim téeliim:

e feseni kontextovych vazeb v programu (vztah mezi deklaraci a pouzitim objektu), které
nelze popsat bezkontextovou gramatikou,

e provadéni typové kontroly a

e generovani intermedidrniho a cilového kédu.

Jednotlivé atributy objektii v tabulce symboli jsou ddny bud zdrojovym jazykem (napf. jméno,
druh, typ, pocet parametri procedury) nebo cilovym jazykem (napf. velikost, adresa).

Tabulka symboli se miize vytvaret bud béhem sémantické analyzy a generovani mezikédu —
v tom pripadé predavé lexikalni analyzator vsechna jména jako fetézce znakt, — nebo se miize
vytvaret jiz béhem lexikalni analyzy, kdy jsou jména objektt reprezentovana v pribéhu celého
prekladu pouze jako ukazatele do tabulky. Samoziejmé ve druhém pripadé musi sémanticka ana-
lyza doplnit do tabulky zbyvajici idaje, které nemohou byt po lexikalni analyze jesté znamé. Pri
jednoprichodovém prekladu muze lexikalni analyzator primo vyhledavat nalezené identifikatory
v tabulce a umoznit syntaktické analyze vyuzivat pro rozhodovani nékterych kontextové zavis-
lych informaci, napf. misto symbolu pro identifikator vratit specidlni symbol pro identifikitor
proménné nebo procedury. Takové interakce lexikdlniho analyzatoru s tabulkou symboli mize
vést ke zjednoduseni gramatiky a zlepSeni detekce a zotaveni se po kontextové zavislych chybach,
na druhé strané se ale snizuje modularita prekladace.

5.1 Informace v tabulce symbolu

Kromé jmen objektd obsahuje tabulka symboli — jak jiz bylo uvedeno na zacatku této ka-
pitoly — dalsi informace potfebné pro ¢innost prekladace. Strukturu téchto informaci mizeme
vyjadiit specidlnim grafem, prevzatym z teorie databazovych systémi, tzv. E-R grafem (Entity—
Relationship Graph — viz [6]). Tento graf vyjadifuje sémantické vztahy mezi jednotlivymi ob-
jekty a dé se v prekladaci pfimo implementovat pomoci dynamickych datovych struktur, jak si
dale ukdzeme. E-R graf ma pti prekladu mnohem S$ir§i pouziti nez jen pro popis informaci v

71
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tabulce symboli, ve skute¢nosti umoznuje definovat aplny sémanticky model programu, kterym
miizeme reprezentovat jak deklarace, tak i pfikazy nebo vyrazy v programu (viz ¢lanek 8.1.1).

E-R graf je tvofen dvéma mnozinami uzli. Jedna mnozina uzli predstavuje zakladni séman-
tické entity (pojmenované objekty, typy, prikazy, vyrazy atd.) a druhd mnozina uzli predstavuje
atributy entit. Hrany spojujici jednotlivé entity vyjadiuji relace mezi entitami. Relace mohou
byt typu 1:1 (napf¥. relace “typ proménné” pfifazuje entité “proménnd” jeji pravé jeden typ)
nebo typu 1:N (napf. relace “parametr procedury” prifazuje entité “procedura” uspoiddanou
mnozinu objekti, reprezentujicich jeji parametry). Atributy jsou spojeny hranami s uzly, k nimz
patii (napf. entita “proménnd” mize mit jako atribut svou relativni adresu).

Graficky budeme entity znazornovat obdélniky, relace 1:1 slabgimi, relace 1:N silnéjsimi Sip-
kami a atributy malymi krouzky spojenymi s entitami hranou. Jeden atribut miize odliSovat
rizné varianty jediné entity (napf. “objekt” mize byt “proménnd”, “procedura”, “naveésti” atd.)
— v tom pripadé tyto varianty nakreslime jako samostatné entity spojené se spoleénou ¢asti
teckovanymi carami.

Priklad 5.1. Obr. 5.1 predstavuje ¢ast E-R grafu pro pojmenované objekty v jazyce Pascal.
Tabulka symboli bude v tomto pripadé uchovavat informace o entitach 0BJECT, jejichz atribut
name bude piedstavovat vyhleddvaci kli¢. Objekty mohou byt konstanty, typy, funkce nebo
proménné, pricemz atribut name predstavuje jméno pojmenovaného objektu a atribut op rozlisuje
druh objektu. VSechny uvedené objekty maji relaci 1:1 definovan typ, funkce mé navic seznam
parametri reprezentovany relaci f_param typu 1:N.

OBJECT

\Oname

-.0p

o_CconN O_TYP O_FUN O_VAR
ffleveOV vfleve(l/
J t_type v_addr
. ilue c_type ftypiAarax v_type x
TYPE TYPE TYPE OBJECT TYPE

Obr. 5.1: E-R graf pro objekty jazyka Pascal

Dalsi entitou, ktera se na obr. 5.1 pouziva, je TYPE, reprezentujici datovy typ. Pro tuto entitu
muzeme vytvorit stejnym postupem graf, jehoz ¢ast je na obr. 5.2. |

Implementace E-R grafu pomoci dynamickych datovych struktur je jiz jednoducha. Kazdou
entitu budeme reprezentovat jednim zdznamem, ktery bude obsahovat spole¢né atributy a relace
a pripadné seznam jednotlivych variant této entity. Vazby typu 1:1 miZeme definovat jako
ukazatele na prislusné typy entit, vazby 1:N jako ukazatele na prvni polozku seznamu entit.
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TYPE
size

T_INT T_ARR T_REC T_SBR
N\ \\\a_packed
e r_fields Osf’“m
a_index a_base s_base {)
v S_max
TYFE TYPE OBJECT TYPE

Obr. 5.2: E-R graf pro datové typy jazyka Pascal

Priklad 5.2. Entitu OBJECT z prikladu 5.1 miZeme v Pascalu reprezentovat nésledujicimi
datovymi typy:
type
Objects = ( 0_CON, O_TYP, O_FUN, 0_VAR );
ObjList = record
ent: T0bjEnt;
next: T0bjList;
end;
ObjEnt = record
name: String;
case op: Objects of
0_CON: ( c_value: Value;
c_type: 1TypeEnt );
O0_TYP: ( t_type: *TypeEnt );
0_FUN: ( f_level: Integer;
f_type: 1TypeEnt;
f param: t0bjList );
O0_VAR: ( v_level: Integer;
v_addr: Integer;
v_type: *TypeEnt );
end;
TypeEnt = ...

Pri dalsim zpracovani takto reprezentovaného modelu deklaraci je tfeba mit stale na paméti, ze
vysledné datova struktura — i kdyz se to tak jevi z uvedenych piikladi — nemusi byt stromova.
Napftiklad samotna reprezentace datového typu ObjList vede k cyklu v grafu (obsahuje ukazatel

sama na sebe). Pro priichod sémantickym grafem se proto museji vyuzivat ponékud upravené
algoritmy pro zpracovani stromi. |
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5.2 Organizace tabulky symbola

5.2.1 Operace nad tabulkou symboli

Dvé nejbéznéji provadéné operace nad tabulkou symbolt jsou operace vkldddni (insertion) a
vyhleddvdni (lookup, retrieval).

Operace vkladani do tabulky obecné nejprve zjisti, zda ukldadand hodnota kli¢e (v tomto
pripadé objekt se stejnym jménem) jiz v tabulce neni. Pokud ne, vytvoii se novy zdznam a
zaradi se do tabulky. V opa¢ném ptipadé se miize nahlésit chyba, napt. “vicendsobné deklarovany
identifikator.” U nékterych jazyki vSak nalezeni jména v tabulce nemusi znamenat chybovy stav,
napt. v nasledujicich pripadech:

e deklarace procedury v Pascalu, jejiz zahlavi uz bylo uvedeno drive s direktivou forward,

e deklarace objektu, ktery byl uz v programu pouzit, a kterému byly ptridéleny implicitni
atributy (napft. funkce nebo navésti piikazu v jazyce C).

Operace vyhledani v tabulce obvykle vrati informaci o tom, zda se objekt s pozadovanym
jménem v tabulce nachézi, a v pripadé, Ze ano, vrati rovnéz nalezeny objekt. Pokud objekt v ta-
bulce neni a zdrojovy jazyk umozinuje implicitni deklarace, vytvoii se novy objekt s implicitnimi
atributy, zaradi se do tabulky a vrati se stejné, jako by v tabulce jiz byl.

V nésledujicich odstavcich provedeme pouze piehled nejpouzivanéjsich metod. Implementace
konkrétnich algoritmt byla néplni kursu Programovaci techniky (viz [5]).

5.2.2 Implementace tabulek pro jazyky bez blokové struktury

Pro jazyky bez blokové struktury vystacime s jedinym adresovym prostorem pro vSechny po-
lozky. Nékteré z dile uvedenych metod se rovnéz pouzivaji pro vyhledavani v tabulce. Zakladni
implementac¢ni metody jsou:

e Neserazen€ tabulky. Nesefazené tabulky (pole, seznamy) jsou z hlediska implementace nej-
jednodussi. Polozky do nich vkladdme v tom poradi, jak jsou deklarované. Uklidani i
vyhleddvani ma vSak casovou néaroc¢nost OQ(n), kde n je pocet polozek v tabulce. Tato
organizace se d4 pouzit pouze tehdy, ocekavame-li maly pocet polozek.

e Serazené tabulky s bindrnim vyhleddvanim. Pouzijeme-li pro tabulku symbold sefazené
pole, miiZzeme snizit ¢asovou naro¢nost vyhledavani na O(logy n), ovSem nezméni se Gasova
naro¢nost vkladani, nebot musime stale zajistovat sefazeni tabulky. Bindrni vyhledavani
v sefazeném poli je vyhodné pravé pro tabulky klicovych slov, které jsou statické.

e Stromové strukturované tabulky. Stromové usporddani tabulky symbolid redukuje dobu
vkladani na O(logy n). Doba vyhledavani se pohybuje mezi O(n) a O(logy n), v zavislosti
na struktuie stromu. Tato doba je konstantni pro optimélné vyvazené stromy, které vsak
vyzaduji zna¢né slozité algoritmy vkladani. Proto se velmi ¢asto pouzivaji rtizné subopti-
malni feSeni, nejcastéji AVL stromy.

o Tabulky s rozptylenymi polozkami. 7 hlediska doby vyhleddvani jsou nejvyhodnéjsim rese-
nim tabulky s rozptylenymi polozkami, u nichz doba vyhledévani je do zna¢né miry neza-
visld na poétu zaznamii v tabulce (zavislost se projevuje az pii vysokém zaplnéni, kterému
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se d4 predejit vhodnou volbou velikosti tabulky). Nevyhody této organizace jsou piede-
vSim v problematickém oSetfeni preplnéni tabulky, velkych nirocich na pamét a v tom, ze
tabulka neumoznuje systematicky prichod polozkami v abecednim poiadi.

5.2.3 Implementace blokové strukturované tabulky symbola

Pro jazyky s blokovou strukturou jako Pascal, C nebo Modula-2 musi byt k dispozici jesté
dalsi dvé operace, které oznacime jako tabopen a tabclose. Operace tabopen se vola vzdy
na zac¢atku nového bloku deklaraci a operace tabclose na konci bloku. Tyto operace zajistuji
rozliSovani jednotlivych tirovni deklaraci a umoznuji uchovavat v tabulce nékolik rtiznych objektt
oznacenych stejnymi jmény za predpokladu, ze byly deklarovany na rtznych trovnich. Operace
vkladani a vyhledédvani museji proto splhovat jesté tyto dodateéné podminky:

e pii vklddani se pracuje pouze s naposledy otevienou urovni tabulky, piipadné dalsi vyskyty

sV

e pri vyhledavani se prohledévaji postupné vSechny trovné tabulky od nejvyssi irovné k nej-
nizsi a vrati se objekt odpovidajici prvnimu nalezenému vyskytu hledaného jména.

jméno objektu ostatni atributy TOP

8 y )

7 delta <

6 max

5 num

4 X <

3 fun I
2 y 4
1 X « 1

index bloku

Obr. 5.3: Priklad zasobnikové organizace tabulky symboli s blokovou strukturou

Implementace blokové strukturované tabulky symbolti je obvykle zalozena na nékteré z me-
tod, které byly uvedeny v predchozim odstavci. Vzhledem k tomu, ze kazda troven tabulky
symboll se uzavird az tehdy, jsou-li uzaviené vSechny vnoiené Grovné, je prirozenou reprezen-
taci blokové strukturované tabulky zasobnik. V praxi se nejcastéji uzivaji tyto kombinace:

e Zasobnikovd tabulka symboli. Jde o nejjednodussi organizaci tabulky, kdy jsou zaznamy
jednoduse umistovany na vrchol zasobniku tak, jak p¥ichaseji jednotlivé deklarace symbolii.
Kromé zasobniku polozek se jesté udrzuje zdsobnik indexid trovni, ktery ukazuje odkaz
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vzdy na prvni polozku dané trovné (viz obr. 5.3). Operace tabopen pouze ulozi na jeho
vrchol soucasny index vrcholu zdsobniku polozek a operace tabclose vrati index zasobniku
polozek na hodnotu, kterd lezi na vrcholu zasobniku indexi. Pri vyhleddvéani se prochazi
zésobnik od vrcholu smérem zpét, pri ukladani se hledaji pripadné piedchozi vyskyty
jména pouze na vrcholu zdsobniku, az po naposledy uloZeny index. Tato organizace je velmi
podobné nesetiidéné tabulce symboli véetné jejich nevhodnych casovych charakteristik,
proto se d& pouzit pouze tam, kde se neocekava velky pocet ukladanych polozek.

|
|
QX delta
d

S 003

fun y num y

Obr. 5.4: Priklad stromové organizované tabulky symbolu s blokovou strukturou

e Kombinace zasobniku a stromu. PTi této organizaci udrzujeme podobné jako v predchozim

pripadé zasobnik otevienych trovni tabulky symbold, ovSem tento zasobnik nyni bude
obsahovat odkazy na kofenové uzly stromi pro jednotlivé trovné (viz obr. 5.4). Kazdé
oteviené tirovni nyni piislusi samostatna tabulka symboli, organizovana jako strom. Pti
vklddani se pracuje pouze se stromem, na ktery ukazuje polozka na vrcholu zasobniku
drovni, pti vyhleddvani se postupné prochazeji jednotlivé irovné pocinaje naposledy ote-
vienou urovni. Tato metoda je zvlasté vhodné pro velky pocet polozek v tabulce, pokud
jsme omezovani velikosti paméti.

Kombinace zasobniku a tabulky s rozptylenymi poloZkami. Pouziti tabulky s rozptylenymi
polozkami pro blokové strukturované jazyky neni prili§ ziejmé, tento typ tabulky neza-
chovava poradi polozek a nemize samostatné zajistit urcity zptsob prochazeni tabulkou.
Je v8ak mozné pouzit oddéleny prostor pro polozky a vlastni tabulku organizovat pouze
jako tabulku ukazatelt na polozky (viz obr. 5.5). V tom pfipadé mizeme podobné jako
v prvni uvedené metodé ukladat do zadsobniku index prvni pridélené polozky kazdé oteviené
urovné. Tim mame k dispozici informaci o prislusnosti polozek tabulky do jednotlivych
blokti, kterou mizeme vyuzit pri vyhledavani a vkladani. Operace tabclose kromé toho,
ze obnovi index vrcholu zasobniku polozek, musi rovnéz odstranit vsechny ptislusné od-
kazy a nahradit je pfiznaky neplatné polozky (rusenim polozek v tabulce s rozptylenymi
polozkami se zabyva ucebni text [5]). Tato metoda vyzaduje pii vkladani a vyhledavani
projit celym fetézcem synonym a vyhledat v ném vSechny vyskyty téhoz jména.

Jednoiroviiovd blokové strukturovand tabulka symboli. Pravdépodobné nejefektivnéjsi va-
riantou blokové strukturované tabulky symboli s rozptylenymi polozkami vyuziva zasob-
niku pro uklddéni v8ech existujicich deklaraci konkrétniho identifikitoru (viz 5.6), zatimco
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TRP
1
2
3 jméno = ostatni atribwiazba
4 y -«
5 ™ delta -
6 max T
7 - |
8 x 6
9 ™ fun — 7
10 >y 5 4
11 ™ x 4 : 1

Obr. 5.5: Priklad blokové strukturované tabulky s rozptylenymi polozkami

hlavni vyhledavaci mechanismus je implementovan jedinou spole¢nou vyhledavaci tabul-
kou pro v8echny trovné. Je-li pti operaci vkladani v tabulce nalezena polozka se shodnym
jménem, avSak deklarovand v nadfazené trovni, pridé se do tabulky nové polozka, na kte-
rou se presméruje pivodni odkaz, a do nové polozky se uschova adresa zakryté polozky.
Tim se pti vyhleddvani zajisti, ze budou piistupnd pouze ta jména, kterd jsou zaroven
dostupna na soucasné trovni deklaraci v programu. Operace tabclose musi v tabulce
vyhledat vSechny polozky pattici do pravé uzavirané drovné, obnovit odkazy na zakryta
jména, pripadné zcela z tabulky odstranit odkazy na jména, ktera nebyla deklarovana
v z4dném nadirazeném bloku. Podobné organizace se d4 vyuzit i pro implementaci tabulky
pomoci binarnich vyhledavacich stromii. Jeji hlavni vyhoda je v tom, Ze doba vyhledavani
neni zavisla na deklarac¢ni tirovni hledaného jména (vyhledavani probih4 paralelné na vSech
urovnich).
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Obr. 5.6: Priklad jednouroviové blokové strukturované tabulky symbola



Kapitola 6

Struktura programu v dobé béhu

Jesté nez zaéneme uvazovat generovani kédu, musime definovat vztah mezi statickym zdrojovym
textem programu a akcemi, které se museji provést v dobé béhu programu. Béhem zpracovini
muze totéz jméno ve zdrojovém textu oznacovat rtizné objekty na cilovém pocitaci. Tato kapitola
se bude zabyvat vztahem mezi jmény a datovymi objekty.

Pridélovani a uvolhovani paméti pro datové objekty mé na starosti systém rizeni programu
v dobé béhu (run-time system), tvoreny podprogramy zavadénymi spoleéné s cilovym programem.
Néavrh ridiciho systému je silné ovliviiovan sémantikou procedur. V této kapitole se budeme
zabyvat technikami, které jsou vyuzitelné pro jazyky jako je C, Pascal nebo Modula-2.

Kazdé provedeni procedury nazyvame jeji aktivaci. Je-li procedura rekurzivni, miize v jed-
nom okamziku existovat zaroven nékolik jejich aktivaci. Kazdé volani procedury v Pascalu vede
k aktivaci, kterd mtize manipulovat s datovymi objekty piidélenymi specidlné pro jeji potiebu.

Reprezentace datovych objektéi v dobé& béhu je dana jejich typem. Casto lze elementarni
datové typy jako jsou znaky, cela a redlnd cisla reprezentovat na cilovém pocitaci ekvivalentnimi
datovymi objekty. Slozené datové typy jako jsou pole, fetézce a struktury, se obvykle reprezentuji
jako kolekce primitivnich objekti.

6.1 Podprogramy

Vétsina soucasnych proceduralnich programovacich jazyk® umoznuje vytvareni strukturovanych
programii, ve kterych je zdkladnim pojmem podprogram jako samostatnd programova jednotka,
predstavujici abstrakci néjaké akce. Abychom byli konkrétni, budeme predpokladat, ze zdrojovy
program je tvoren procedurami a funkcemi jako v Pascalu.

6.1.1 Statickd a dynamicka struktura podprogramaii

Definice podprogramu je deklarace, kterd ve své nejjednodussi formé vaze identifikator s piika-
zem. Tento identifikitor je jméno podprogramu a prikaz je télo podprogramu. Napriklad tsek
programu v Pascalu na obr. 6.1 obsahuje na fadcich 3-9 definici podprogramu se jménem fib;
télo podprogramu je na radcich 5-8. Podprogramy, které vraceji hodnotu, se nazyvaji funkce,
ostatni podprogramy se nazyvaji procedury. Cely program lze rovnéz chapat jako podprogram
volany programy opera¢niho systému pocitace.

Vyskytne-li se jméno podprogramu uvniti proveditelného piikazu, fikdme, ze se podprogram
v tomto bodé vold. Volani podprogramu provede jeho télo. Hlavni program na fadcich 16-19

79



80 Kapitola 6. Struktura programu v dobé béhu

(1) program table(input,output) ;
(2) var max : integer;

(3) function fib(n: integer): integer;
(4) begin

(5) if n < 2 then

(6) fib := 1

(7) else

(8) fib := fib(n-2) + fib(n-1)
(9) end;

procedure printtab(n: integer);

(10)

(11) var i : integer;

(12) begin

(13) for i := 1 to n do

(14) writeln( i:3, fib(i):6 );
(15) end;

(16) begin

(17) read (max) ;

(18) printtab(max) ;

(19) end.

Obr. 6.1: Program v Pascalu pro tisk tabulky Fibonacciho c¢isel

v obr. 6.1 vola na fddku 18 proceduru printtab. Volani procedur mé obvykle charakter prikazu,
zatimco volani funkci se vyskytuje jako soucast vyrazu.

Nékteré identifikatory v definici podprogramu jsou specialni a nazyvaji se formdlni parametry
podprogramu. Identifikdtor n je formalnim parametrem procedury £ib. Volanému podprogramu
muzeme piedat argumenty, nazyvané také skutecné parametry; tyto argumenty nahrazuji for-
mélni parametry podprogramu v jeho téle. Vztahem mezi skutecnymi a formAalnimi argumenty
se budeme zabyvat v ¢lanku 6.5. Na fddku 14 v obr. 6.1 je volani £ib se skute¢nym parametrem
i.

Kazdé provedeni téla podprogramu nazyvame aktivaci podprogramu. Doba Zivota aktivace
podprogramu p je posloupnost krokti mezi prvnim a poslednim krokem provadéni téla podpro-
gramu, véetné casu straveného provadénim podprogrami volanych z p, jimi volanych podpro-
grami atd.

Jsou-li ¢ a b aktivace podprogrami, potom jejich doby Zivota se bud nepiekryvaji, nebo jsou
do sebe zanoifené. To znamena, Ze zac¢ne-li b jesté pred ukonéenim a, musi Fizeni opustit b drive
nez a. Tato vlastnost se da vyuzit pri pridélovani prostoru pro lokdlni proménné podprogrami
na zasobniku. Podprogram je rekurzivni, jestlize jeho nova aktivace miiZe zacit jeSté predtim,

Podprogramy predstavuji prostiedek pro strukturalizaci programu. Na tuto strukturalizaci
muzeme pohlizet ze dvou stran: jako na statické ¢lenéni textu programu do samostatnych jed-
notek, nebo jako na hierarchii aktivnich podprogramt v dobé béhu programu.

V jazycich jako je Pascal nebo Modula-2 mohou byt uvniti podprogramt deklarovany dalsi
podprogramy, které jsou v nich lokélni. Kazdy podprogram ma piidéleno ¢&islo odpovidajici jeho
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staticke urovni zanoveni. Hlavni program ma statickou troven 0, podprogramy v ném deklaro-
vané troven 1 atd. Naptiklad vSechny funkce v jazyce C maji statickou troven 1.

Pti béhu prelozeného programu dochézi k volani jednotlivych podprogrami, které definuje
implicitné dynamickou tdroven zanoveni. Dynamickou strukturu programu miZeme zndzornit
aktivacnim stromem, pro ktery plati nasledujici pravidla:

1. kazdy uzel reprezentuje aktivaci podprogramu,

2. koten reprezentuje aktivaci hlavniho programu,

3. uzel a je pfimym piredchiidcem uzlu b, pravé kdyz se fizeni predava z aktivace b do a,
4. uzel a je uveden vlevo od uzlu b, pravé kdyz doba zivota a predchazi dobu zivota b.

Dynamicka troven zanotfeni konkrétni aktivace podprogramu je potom rovna vzdalenosti pri-
slusného uzlu od kotene aktiva¢niho stromu.

Priklad 6.1. Aktiva¢ni strom na obr. 6.2 byl vytvofen pro program table z obr. 6.1 pro
vstupni hodnotu max rovnou 4. Kofen stromu je tvoren hlavnim programem, pod nimz nasleduje

aktivace procedury printtab a dale jednotliva rekurzivni voléni funkce fig. |
table
printtab(4)
"/
fib(4) £ib(3) fib(2) fib(1)
fib(2) fib (3}
£ib(0) fib (1) fib {1} fib {2}

Obr. 6.2: Aktivaéni strom

Pti béhu programu ma kazda aktivace podprogramu obvykle k dispozici vlastni oblast paméti
pro lokalni proménné a dalsi pomocné idaje (obsah registrii v okamziku volani, navratova adresa
z podprogramu apod.). Tato oblast paméti se nazyva aktivacni zaznam podprogramu. Aktivacni
zdznamy mohou mit v ptripadé, ze zdrojovy jazyk neumozinuje rekurzivni volani, pridélenu sta-
tickou oblast paméti nebo se mohou uchovavat v zasobniku. Pii volani podprogramu se na
vrchol fidictho zadsobniku ulozi novy aktivacéni zdznam, ktery se odstrani pii navratu zpét. Je-li
na vrcholu tidicitho zasobniku aktiva¢ni zdznam pro uzel n aktiva¢niho stromu, potom zbytek
zasobniku obsahuje aktivaéni zdznamy vSech nadfazenych uzli v cesté od korene k uzlu n. Blize
se budeme organizaci paméti v dobé béhu zabyvat v dalsim élanku.

6.2 Organizace paméti

Ptelozeny program dostane od operac¢niho systému pocitace k dispozici blok paméti, ktery obecné
mtze byt rozdélen na nasledujici casti:

e vygenerovany cilovy kdd,
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e staticka data,
e fidici zasobnik,
e hromada.

Velikost vygenerovaného kédu je znama jiz v dobé piekladu, takze jej mize prekladac¢ umis-
tit do staticky definované oblasti, obvykle na zac¢atek pridéleného pamétového prostoru. Rovnéz
velikost statickych datovych objektd mtze byt znama jiz v dobé piekladu a piekladac je mize
umistit za program nebo ulozit dokonce jako soucast programu. Napriklad v jazyce Fortran lze
vSem proménnym vyhradit prostor ve statické oblasti paméti, nebot neumoziiuje rekurzivni vo-
lani podprogramti a pracuje pouze s daty, jejichz umisténi lze definovat staticky v dobé prekladu.

Jazyky umoznujici rekurzivni volani procedur (C, Pascal) vyuzivaji pro aktivace podpro-
grami Fidicitho zasobniku, do kterého se ukladaji jednotlivé aktivacni zdznamy. Strukturou ak-
tivacniho zdznamu se budeme zabyvat pozdéji.

Pro tcely dynamického pridélovani paméti (explicitné vyziadaného volanim pfislusnych funkei
nebo implicitné pii pridélovani paméti napiiklad pro pole s dynamickymi rozméry) se pouziva
zvlastni ¢ast paméti zvané hromada. Vzhledem k tomu, Ze se velikosti pouzité ¢asti paméti pro
zésobnik a hromadu v pribéhu ¢innosti programu mohou znacné ménit, je vyhodné pro obé
¢asti vyuzit opacné konce spolecné casti paméti — viz obr. 6.3. Nedostatek paméti se rozpozna
tehdy, jestlize ukazatel konce nékteré oblasti prekro¢i hodnotu ukazatele konce druhé oblasti.

. hromada n
R R vytvofeno
piiinicializaci
S S programu
piidéleno fidici zdsobnik
probéh =
programu statickd  neinic.
data ittic. ulozeno jako
soubor se
cilovykod spustitelnym
programu programem
_ —

Obr. 6.3: Organizace paméti pii béhu programu

6.3 Strategie pridélovani paméti

Pro datové oblasti, jimiz jsme se zabyvali v predchozim ¢lanku, se pouzivaji nasledujici hlavni
metody pridélovani paméti:

e statické pridéleni paméti v dobé prekladu,

e pridélovani paméti na zasobniku a
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e pridélovani paméti z hromady.

V dalsich odstavcich se zamérime na pridélovani paméti pro aktivacni zdznamy podprogramii.

6.3.1 Statické pridélovani

Pti statickém piidélovani paméti jsou vSsem objektiim v programu pridéleny adresy jiz v dobé
prekladu. Pti kterémkoliv volani podprogramu jsou jeho lokalni proménné vzdy na stejném misté,
coz umoznuje zachovavat hodnoty lokalnich proménnych nezménéné mezi riznymi aktivacemi
podprogramu. Statické alokace proménnych viak klade na zdrojovy jazyk urcitd omezeni. Udaje
o velikosti a poc¢tu vsech datovych objektii museji byt zndmy jiz v dobé prekladu, rekurzivni
podprogramy maji velmi omezené moznosti, nebot vSechny aktivace podprogramu sdileji tytéz
proménné, a konec¢né nelze vytvaret dynamické datové struktury.

Jednim z jazyki, které pouzivaji statické pridélovani paméti, je Fortran. Program ve Fortranu
se skldda z hlavniho programu, podprogramu a funkci. Aktivaéni zdznamy podprogrami mohou
byt umistény dokonce ptimo v kédu, coz se pouzivalo bézné u starsich pocitaci.

6.3.2 Pridélovani na zasobniku

Pridélovani paméti pro aktivacni zdznamy na zasobniku se pouziva bézné u jazykt, které umoz-
nuji rekurzivni voldni podprogrami nebo které pouzivaji staticky do sebe zanofené podprogramy.
Pamét pro lokalni proménné je piidélena pii aktivaci podprogramu vzdy na vrcholu zasobniku
a pii ndvratu je opét uvolnéna. To ale zaroven znamend, ze hodnoty lokdlnich proménnych se
mezi dvéma aktivacemi podprogramu nezachovévaji.

Pti implementaci pridélovani paméti na zdsobniku byva jeden registr vyhrazen jako ukazatel
na zacatek aktivacniho zdznamu na vrcholu zasobniku. Vzhledem k tomuto registru se pak
pocitaji vSsechny adresy datovych objekti, které jsou umistény v aktivacnim zaznamu. Naplnéni
registru a pridéleni nového aktiva¢niho zdznamu je soucasti volaci posloupnosti, obnoveni stavu
pred volanim se provadi béhem ndvratové posloupnosti. Volaci (a navratové) posloupnosti se
od sebe v ritznych implementacich lisi. Jejich ¢innost byva rozdélena mezi volajici a volany
program; obvykle volajici program uré¢i adresu za¢atku nového aktivaéniho zéznamu (k tomu
potiebuje znat velikost zadznamu vlastniho), pfesune do néj preddvané argumenty a spusti volany
podprogram zaroven s ulozenim névratové adresy do urcitého registru nebo na znamé misto
v paméti. Volany podprogram nejprve uschové do svého aktivacniho zdznamu stavovou informaci
(obsahy registri, stavové slovo procesoru, névratovou adresu), inicializuje sva lokdlni data a
pokracuje zpracovanim svého téla. Pfi ndvratu opét volany podprogram ulozi hodnotu vysledku
do registru nebo do paméti, obnovi uschovanou stavovou informaci a provede navrat do volajiciho
programu. Ten si pfevezme navratovou hodnotu a tim je volani podprogramu ukoncéeno. Na obr.
6.4 je uveden stav ridictho zasobniku pri vyhodnocovani nejlevéjsiho koncového uzlu aktivacniho
stromu z obr. 6.2.

Umoznuje-li zdrojovy jazyk predavat podprogramtm datové struktury, jejichz velikost neni
znama v dobé prekladu (napt. pole, jehoz pocet prvki je dan hodnotou jiného parametru), je
tfeba uvedenou strategii ponékud modifikovat. V ¢asti aktivacniho zadznamu, kde jsou umistény
parametry, se vyhradi pouze misto pro deskriptor objektu s ukazatelem na jeho skute¢nou hod-
notu a pripadné jesté dalsimi informacemi, a pro vlastni objekt se vyhradi misto samostatné
az za vSemi polozkami s pevnou délkou. K hodnoté objektu se pak pristupuje nepiimo pies
deskriptor.
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Obr. 6.4: Ridici zdsobnik

6.3.3 Pridélovani z hromady

Strategie pridélovani na zasobniku je nepouzitelné, pokud mohou hodnoty lokalnich proménnych
pretrvavat i po ukonceni aktivace, prfipadné pokud aktivace volaného podprogramu muze piezit
aktivaci volajiciho. V téchto pripadech pridélovani a uvolhovani aktiva¢nich zadznamii se mohou
prekryvat, takZe nemizeme pamét organizovat jako zasobnik.

Aktivaéni zdznamy se mohou v téchto nejobecnéjsich situacich pridélovat z volné oblasti
paméti (hromady), kterd se jinak pouziva pro dynamické datové struktury vytvarené uzivate-
lem. Pridélené aktiva¢ni zdznamy se uvoliuji az tehdy, pokud se ukonc¢i aktivace prislusného
podprogramu nebo pokud uz nejsou lokalni data potiebna.

Pti pouziti této strategie se pro vlastni pfidélovani a uvolhovani paméti pouzivaji stejné
techniky jako pro dynamické proménné.

6.4 Metody pristupu k nelokalnim objektim

V predchozich odstavcich jsme se zabyvali riznymi metodami ptidélovani paméti pro lokdlni
data podprogrami. Nebrali jsme vsak do tvahy existenci globdlnich dat — globalnich dato-
vych objektd pristupnych v rdmci celého programu, pripadné lokalnich proménnych ve staticky
nadrazenych podprogramech.

Data, ktera jsou globdlni v celém programu, maji charakter statickych dat a muize byt pro
né pouzito techniky statického pridélovani paméti. Adresy téchto objektd jsou znamy jiz v dobé
prekladu. Naptiklad v jazyce C existuji pouze globalni data a lokalni data jednotlivych funkei,
které do sebe nemohou byt staticky zanotfené.

Pro podprogramy, které jsou staticky zanoiené do jinych podprogrami, musime zajistit moz-
nost pristupu k lokdlnim proménnym nadirazenych bloku, tj. k jejich aktivaénim zdznamim.
Nejjednodussim fesenim je rozsiteni aktiva¢niho zaznamu o ukazatel na aktivaéni zdznam bez-
prostiedniho staticky nadiazeného podprogramu (pFistupovy ukazatel). Odkazuje-li se piikaz
v proceduie p na statické Grovni n, na proménnou a na statické urovni n,, se musi nejprve
projit n, — n, piistupovymi ukazateli, ¢imz ziskdme adresu aktiva¢niho zadznamu obsahujiciho
proménnou a. Tuto adresu pak muZeme jiz pfimo pouZit pro zptistupnéni proménné a, nebot
jeji relativni adresa v aktivaénim zidznamu je znama.

Kéd pro vytvoreni pristupovych ukazatelti je soucésti volaci posloupnosti podprogramu.
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Piedpoklddejme, Ze procedura p na statické trovni n, vold proceduru x na statické arovni n,.
Postup pri vytvareni pristupového ukazatele zévisi na tom, zda je ¢i neni volana procedura
zanotrend do volajici.

1. Je-li n, < ng, je x zanofend mnohem hloubéji nez p a musi tedy byt deklarovand uvniti p
(jinak by nebyla pfistupnd). P¥istupovy ukazatel volané procedury v tomto piipadé bude
ukazovat na pristupovy ukazatel volajici procedury.

2. Je-li n, > ng, musi byt nadiazené bloky jak volané, tak volajici procedury na trovnich
1,2,...,n; — 1 stejné. Nasleduje-li volajici procedura n, — n, + 1 piistupovych ukazateld,
dostane se na nejvyssi troven, kterd staticky zahrnuje obé procedury, volajici i volanou.
Pristupovy ukazatel volané procedury se pak nastavi tak, aby ukazoval na ukazatel nale-
zeného bloku.

Uvedena metoda zpristupnéni globalnich objekti vyzaduje pii kazdém piistupu ke globalni-
mu objektu generovat instrukce pro prichod piistupovymi ukazateli. Tento proces se d4 zrychlit,
pokud udrzujeme v paméti pole d ukazatelii na aktivacni zdznamy, zvané display. Obsah tohoto
pole je vidy takovy, ze hodnota d[i] udava adresu aktiva¢niho zdznamu podprogramu na statické
trovni ¢ (viz obr. 6.5). Pfi volani podprogramu na statické trovni ¢ nejprve musime uschovat
do nového aktivaéniho zdznamu starou hodnotu d[i] a potom nastavit d[i] tak, aby ukazoval na
novy aktiva¢ni zadznam. Pfed ukon¢enim aktivace pouze obnovime uschovanou hodnotu d[].
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Obr. 6.5: Pristupové ukazatele a display

Display mtze byt implementovan rtiznymi zptisoby. Pokud ma cilovy pocita¢ dostatecny po-
Cet registrii, muze byt display tvofen posloupnosti vybranych registrii; tim se zna¢né zjednodusi
pristup k nelokdlnim proménnym, zvlasté ma-li cilovy pocita¢ instrukce s adresou danou souc-
tem obsahu registru a néjaké konstanty. Preklada¢ miize na zakladé analyzy programu zjistit
nejvyssi statickou tiroven zanofeni, a tim i pozadovany pocet registri pro display, takze zbyvajici
registry se mohou pouzit pro vypocty.
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6.5 Predavani parametri do podprogrami

Parametry podprogramu maji obvykle pridélen prostor v aktiva¢nim zaznamu. Do tohoto pro-
storu se pri volani podprogramu umisti skute¢né parametry — hodnoty, adresy, pfipadné jiné
datové struktury zpiistupnujici predavany parametr. To, co se konkrétné predava, zavisi na typu
a pozadovaném zpisobu predavani.

V této casti se budeme zabyvat nékolika technikami predavani parametri. Na zdkladé zpt-
sobu implementace miZeme tyto techniky rozdélit do tii skupin:

e pieddvdni hodnotou (kopirovinim), visledkem a hodnotou-viysledkem
Hodnota skutec¢ného parametru se zkopiruje do formalniho parametru nebo se vysledna
hodnota formélniho parametru zkopiruje zpét do skute¢ného parametru.

e pieddvdni odkazem (var)
Parametry preddvané odkazem se reprezentuji jako adresa skuteéného parametru. Zmeéna
takového formalniho parametru vede k bezprostiedni zméné skuteéného parametru.

e preddvani jménem
Parametry predavané jménem se podle potifeby vyhodnocuji pii vSech odkazech. Jejich
zpracovani je blizké zpracoviani makrodefinic.

e preddvani procedur a funkci
Parametry, které predstavuji procedury nebo funkce, se predavaji jako deskriptory podpro-
grami; tyto deskriptory obsahuji kromé adresy vstupniho bodu podprogramu téz vazbu
reprezentujici prostiedi, v némz se mé podprogram provadét.

6.5.1 Predavani parametri hodnotou a vysledkem

Pti predévani hodnotou se do aktivaéniho zdznamu podprogramu zkopiruje hodnota skuteéného
parametru a veskeré vypocty uvniti podprogramu se provadéji s touto kopii. To znamend, ze
hodnota skute¢ného parametru se pti tomto zpisobu predédvani nezméni. Parametry predavané
hodnotou miizeme povazovat za vstupni parametry podprogramu. Podobné pii predavani vy-
sledkem se v podprogramu pracuje stale s lokdlni hodnotou formalniho parametru, kterd se
pri navratu z podprogramu okopiruje do skutecného parametru (skuteénym parametrem tedy
musi byt L-hodnota, tj. takovd hodnota, kterd mize stit na levé strané piirazeni). Parametry
predavané vysledkem mohou byt pouze vystupnimi parametry. Kombinaci obou metod ziskdme
zaroven vstupni i vystupni parametr.

Tento zpisob predavani parametri muzeme implementovat jednoduse v misté volani, kdy
presuneme hodnotu parametru do nebo z aktiva¢niho zaznamu volaného podprogramu. Uvniti
podprogramu s takovym parametrem zachizime stejné jako s kteroukoliv jinou lokalni pro-
ménnou. Ponékud odlisny pristup je tieba volit pti predavani poli nebo fetézci. Zde se casto
vyuziva nepiimého p¥istupu pres pristupovy vektor (deskriptor), ktery obsahuje adresu zacatku
pole nebo fetézce a pripadné i dalsi idaje, jako pocet prvkl pole, délku fetézce nebo rozsahy
indexit. Takto je mozné implementovat i pfedavani poli a fetézci proménné délky. Velikost pri-
stupového vektoru je znama v dobé piekladu a je tedy mozné pro néj vyhradit pevné misto v
aktivacénim zaznamu. Skutecnd hodnota pak mize byt ulozena na jiném misté, napr. v oblasti
pro dynamické proménné. Pii pfedavani zdznami mlzeme presunout pfimo hodnotu zaznamu
nebo predat jen jeho adresu a nechat vlastni pfesun na volaném podprogramu.
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6.5.2 Predavani parametri odkazem

Pri této metodé predivani parametrti umisti volajici do aktiva¢niho zaznamu volaného podpro-
gramu pouze adresu piedévané I-hodnoty. Uvniti podprogramu se pak vSechny odkazy na takovy
formalni parametr zpracovavaji jako nepiimé. Pro pole muzeme predat primo adresu zacatku
pole nebo adresu pristupového vektoru. Predavani parametrti odkazem se da jednoduse nahradit
predavanim adres parametri hodnotou, napriklad jako je to definovino v jazyce C. Pokud vsak
takovy jazyk nemd dostatecné silnou typovou kontrolu, miize velmi ¢asto dochézet k chybam,
napiiklad pokud programator predd misto ukazatele pfimo hodnotu nebo naopak pokud misto
hodnoty forméalniho parametru pracuje s jeho adresou.

Priklad 6.2. Naésledujici podprogram v jazyce C provadi zaménu hodnot dvou proménnych,
jejichz adresy jsou predavany hodnotou. Vsechny vyskyty parametrii ve vyrazech museji expli-
citné obsahovat dereferenci ukazatele.

void swap(int *x, int *y)
int temp;
temp = *x; *x = *y; *y = temp;

6.5.3 Predavani parametri jménem

Metoda predavani parametri jménem byla pouzita napiiklad v jazyce Algol 60. Je-li jako sku-
teény parametr piredan vyraz, napt. odkaz na prvek pole alil, zévisi v kazdém okamziku jeho
hodnota nejen na obsahu pole a, ale i na hodnoté proménné i. Kazdy vyskyt formalniho parame-
tru preddavaného hodnotou v textu podprogramu se vlastné nahradi textové hodnotou skuteéného
parametru, jako by $lo o makrodefinici.

Priklad 6.3. Volani swap(i, al[i]) podprogramu z piikladu 6.2 by se provedlo tak, jako
bychom zapsali

temp := i; i := al[i]; al[i] := temp

To znamend, ze pii volani jménem se sice i nastavi na a[i] tak, jak ocekdvame, avSak pocatecni
hodnotu Iy proménné i ulozi do alal[ly]l] a ne do al[lp]. Lze ukazat, ze pokud se pouziva
predavani jménem, nelze spravné pracujici verzi procedury swap viibec napsat. |

Implementace predavani parametru jménem je znacné obtizna. Pro kazdy takovy parametr
musime vygenerovat podprogram pro jeho vyhodnoceni. Dalsi komplikaci je, Ze vyhodnoceni pa-
rametru musi probihat v prostiedi volajictho podprogramu (napiiklad pro odkazy na proménné
se musi pouzit tabulka symboli platnd v misté volani). Podprogramu se tedy predava dvojice
hodnot — adresa podprogramu pro vyhodnoceni parametru a adresa definujici prostiedi v misté
volani. Vzhledem k problematické implementaci se dnes metoda piredavani parametri jménem
nepouziva, je vSak zajimava z hlediska vyvoje jazyki a implementac¢nich technik. Tato metoda
je také velice blizka technice tzv. oteviengch (inline) podprogramai, tj. podprogrami, jejichz télo
se vzdy rozvine v misté volani.
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6.5.4 Predavani procedur a funkci

Pti predavani podprogramu jako parametru musime v jazycich, které umoznuji zanorovani pod-
programii, fesit obdobny problém jako pfi predavani parametrd jménem. Nestaci pouze piedat
adresu zacatku podprogramu — piredavany podprogram musi mit v okamziku volani pfipraveno
totéz prostredi, jako by byl volany v misté predavani. Jedna se piedevsim o vazby zajisStujici
pristup ke staticky nadrazenym lokdlnim proménnym.

procedure A;
var m: real;

procedure B(procedure P);
begin

P
end;

procedure C;
var x: real;
procedure D;

begin
x := 3.25;
end;
procedure E;
begin
B(D)
end;
begin
E
end;
begin
C
end;

Obr. 6.6: Piredavani procedury D jako parametru

Napriklad v programu na obr. 6.6 procedura E vol4 proceduru B a piedava ji jako parametr
proceduru D. Procedura D musi mit pfistupné proménné m a x, avSak v misté jejtho volani (v
téle procedury B) je pFistupnd pouze proménnd m. Proto musi prekladac¢ zajistit kromé predani
adresy D také predani ukazatele na aktivacni zdznam procedury C a pii volani formalni procedury
zajistit potrebné vazby.



Kapitola 7

Typova kontrola

Preklada¢ musi kontrolovat, zda zdrojovy program dodrzuje jak syntaktické, tak sémantické
konvence zdrojového jazyka. Tato kontrola, zvand statickd kontrola (pro odliseni od dynamic-
ké kontroly béhem provadéni cilového programu), zajistuje detekci a ohlaseni uréitych druhu
programéatorskych chyb. Piiklady statickych kontrol mohou byt:

e Typovd kontrola. Preklada¢ by mél ohlasit chybu, pokud se néjaky operator aplikuje na ne-
kompatibilni operandy; naptiklad tehdy, jestlize se se¢itd proménnd typu pole s proménnou
typu funkce.

e Kontrola toku Tizeni. Prikazy, které zpusobi, ze tok fizeni opusti uréitou konstrukci, musi
mit uréité misto, na které se ma rizeni prenést. Napriklad prikaz break v C zpusobi, Ze tok
fizeni opusti nejmensi obklopujici piikaz while, for nebo switch; chyba nastane, pokud
takovy obklopujici prikaz neexistuje.

e Kontrola jedinecnosti. Mohou nastat situace, kdy urcity objekt musi byt deklarovan praveé
jednou. Napriklad v Pascalu musi byt identifikator deklarovan jedinecné, navésti v prikazu
case museji byt navzajem rizna a prvky vyctového typu se nemohou opakovat.

e Kontroly vztahujici se ke jménum. Nékdy se uréité jméno musi vyskytnout dvakrat nebo
vicekrat. Napriklad v jazyku Modula-2 musi byt jméno procedury uvedeno znovu na jejim
konci. Pieklada¢ musi zkontrolovat, zda je na obou mistech pouzito totéz jméno.

V této kapitole se zaméfime na typovou kontrolu. Jak naznacuji uvedené priklady, mnoho sta-
tickych kontrol je rutinnich a mohou se implementovat metodami z predchozi kapitoly. Nékteré
z nich Ize zahrnout do jinych ¢innosti. Napriklad pri vkladani informaci do tabulky symbold mi-
zeme zkontrolovat, zda je jméno deklarovano jedinec¢né. Mnoho prekladac¢t Pascalu kombinuje
konstrukce, jako jsou napt. v jazyku Ada, muZe byt vhodnéjsi mit oddéleny pruchod provadéjici
typové kontroly mezi syntaktickou analyzou a generovanim intermedidrniho kédu.

Podsystém typové kontroly ovéiuje, zda typy konstrukci odpovidaji typtim ocekdvanym z je-
jich kontextu. Napriklad standardni aritmeticky operator mod jazyka Pascal vyzaduje celociselné
operandy, takZe typova kontrola musi ovérit, zda oba operandy mod maji typ integer. Podobné
musi typova kontrola provérit, zda je operator dereference aplikovan na ukazatel, Ze indexovani
se provadi pouze pro pole, Ze uzivatelem definovana funkce se aplikuje na spravny pocet a typ
argumenti atd.

89
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Informace o typech, ziskand béhem typové kontroly, mize byt pozadovina pii generovani
kédu. Napriklad aritmetické operatory jako je + se obvykle aplikuji bud na celd nebo na reiln4
¢isla, a musime tedy na zakladé kontextu rozhodnout, o ktery vyznam operdtoru + se jedné.
Symbol reprezentujici v ruznych kontextech rizné operace se nazyva pretiZeny. PretéZovani
miize byt doprovazeno implicitni konverzi typi, kdy preklada¢ dopliuje operator pro konverzi
operandu na typ ocekdvany podle kontextu.

Odlisnym pojmem od pretézovani je polymorfismus. Polymorfické funkce a procedury mohou
pii kazdém volani pracovat s argumenty jinych typt. Napf. v jazyce Pascal mizeme proceduru
writeln povaZovat za polymorfickou, nebot jejimi argumenty mohou byt celodiselné, redlné,
booleovské vyrazy, znaky nebo fetézce. V zavislosti na typu skuteéného argumentu se teprve
vybird konkrétni algoritmus pro zobrazeni hodnoty.

7.1 Typové systémy

Navrh podsystému typové kontroly jazyka je zaloZen na informacich o syntaktickych konstruk-
cich jazyka a pravidlech pro prifazovani typu jazykovym konstrukcim. Tato pravidla mohou mit
naptiklad nasledujici formu:

e “Jsou-li oba operandy aritmetickych operaci sc¢itani, odéitani a nasobeni typu integer, je
vysledek typu integer.”

e “Vysledek unarniho operatoru & je ukazatel na objekt, ke kterému se vztahuje operand.
Je-li typ operandu ’...’, je typ vysledku ’ukazatel na ...’.”

V uvedenych tsecich se implicitné predpoklada, ze s kazdym vyrazem je svazan jeho typ. Typy
navic mohou mit uréitou strukturu; typ “ukazatel na ...” je vytvoren z typu “...”, na ktery se
odkazuje.

V béznych programovacich jazycich jsou k dispozici obvykle dvé skupiny datovych typt:
zékladni nebo slozené. Zakladni typy jsou atomické typy, z hlediska programatora bez dalsi
vnitini struktury. V Pascalu jsou napiiklad zadkladnimi typy boolean, char, integer a real.

Intervaly jako 1..10 a vyctové typy jako
(violet, indigo, blue, green, yellow, orange, red)

lze povazovat za zdkladni typy. Pascal programétorovi dovoluje vytvaret podle potieby dalsi typy
ze zakladnich a diive definovanych sloZenych typ; prikladem jsou pole, zdznamy a mnoziny. Jako
slozené typy lze navic chapat i ukazatele a funkce.

7.1.1 Typové vyrazy

Typ jazykové konstrukce lze popsat typovym vyrazem. Neformalné je typovy vyraz bud zdkladni
typ nebo je vytvoren aplikaci operdtoru zvaného konstruktor typu na jiné typové vyrazy. Soubor
zékladnich typd a konstruktort je dan definici jazyka.

V této kapitole budeme pouzivat nasledujici definice typového vyrazu:

1. Zakladni typ je typovy vyraz. Mezi zdkladnimi typy jsou boolean, char, integer a real. Spe-
cidlni zakladni typ type_error signalizuje chybu béhem typové kontroly. Konec¢né zakladni
typ void oznacuje “neptitomnost hodnoty” a dovoluje ptitadit datovy typ i procedurdm a
prikazim.
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. Vzhledem k tomu, Ze typové vyrazy mohou byt pojmenované, je jméno typu typovym

vyrazem. Pfiklad pouziti jmen typt je dale v 3(c).

. Typovy konstruktor aplikovany na typovy vyraz je typovym vyrazem. Mezi konstruktory

patri:

2)

Konstruktor pole. Je-li T typovy vyraz, pak array(I,T) je typovym vyrazem, jenz
oznacuje pole prvkil typu 7' s indexovou mnozinou I. Typ I je casto intervalem celych
¢isel. Naptiklad deklarace v Pascalu

var A: array [1..10] of integer;
spojuje se jménem A typovy vyraz array(1..10,integer).
Soucin typu. Jsou-li T1 a Tb typové vyrazy, potom jejich kartézsky soucin 77 x Th
je typovym vyrazem. Predpokladdme, ze X je zleva asociativni.
Zaznamy. Rozdil mezi zdznamem a soucinem je ten, Ze slozky zdznamu jsou pojme-
nované. Typovy konstruktor record bude aplikovan na n-tici tvofenou jmény slozek
a typy slozek. Naptiklad tisek programu v Pascalu:
type row = record
address: integer;
lexeme: array [1..15] of char
end;
var table: array [1..101] of row;

deklaruje jméno typu row predstavujiciho typovy vyraz
record((address X integer) X (lexeme X array(1..15, char)))

a proménnou table jako pole zdznami tohoto typu.

Ukazatele. Je-li T typovy vyraz, potom pointer(T) je typovy vyraz oznacujici typ
“ukazatel na objekt typu 7'.” Napiiklad opét v Pascalu deklarace

var p: Trow

deklaruje proménnou p s typem pointer(row).

Funkce. 7 matematického hlediska funkce zobrazuje prvky jedné mnoziny, defini¢ni-
ho oboru, do jiné mnoziny, oboru hodnot. Funkce v programovacich jazycich mtizeme
chapat jako zobrazeni zdrojového typu D (domain) do cilového typu R (range). Typ
takové funkce budeme zapisovat typovym vyrazem D — R. Napiiklad standardni
funkce mod jazyka Pascal mé zdrojovy typ int X int, tj. dvojici celych ¢isel, a cilovy
typ int. Za predpokladu, Ze X mé vyssi prioritu nez — a ze — je asociativni zprava,
tedy ma mod typ
it X int — int

Jako dalsi priklad vezmeme deklaraci z Pascalu
function f(a, b: char): tinteger;
ktera tika, Ze zdrojovym typem funkce f je char X char a cilovym typem je

pointer(integer). Typ £ je tedy oznalen typovym vyrazem

char x char — pointer(integer)
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Z implementacnich divodu jsou Casto kladena omezeni na typ, jenz mize funkce vra-
cet; napf. v jazyce C nelze vracet pole nebo funkce. Existuji vSak jazyky, z nichz Lisp
je nejvyraznéjsim prikladem, které dovoluji, aby funkce vracely objekty libovolnych
typl, takze mizeme napt. definovat funkci g typu

(integer — integer) — (integer — integer),

Funkce g tedy mé jako argument funkci zobrazujici celé ¢islo na celé &islo, a tato
funkce produkuje jako vysledek jinou funkci stejného typu. Zpracovani takovychto
funkei (tzv. funkci vyssiho Tadu) je typické pro funkcionalni jazyky.

Vyhodnou metodou reprezentace typovych vyrazi je pouziti grafu. Behem prekladu definice
typu muzeme pro typovy vyraz sestrojit strom nebo DAG, jehoz vnitfnimi uzly budou kon-
struktory typu a listy budou zdkladnimi typy, jmény typu a typovych proménnych (viz obr.
7.1). Obdobnou reprezentaci je grafovy model, uvedeny na obr. 5.2.

-

N
s
ya
/ \ / \
X pointer X pointer
( \
o/

char char integer char integer

Obr. 7.1: Strom a DAG pro vyraz char X char — pointer(integer)

Typovy systém je soubor pravidel pro pfifazovani typovych vyrazi riznym castem programu;
v této kapitole jej budeme implementovat pomoci syntaxi fizeného prekladu. Rtznymi prekladaci
téhoz jazyka mohou byt implementovany rizné typové systémy. Napiiklad v systému Unix jsou
pro puvodni verzi jazyka C k dispozici dva programy s odliSnymi typovymi systémy. Program
lint provadi pouze statickou kontrolu programu bez jeho piekladu, ovSsem na zdkladé mnohem
prisnéjsiho typového systému nez prekladac¢ cc, a tim umozinuje odhaleni programéatorskych
chyb, které samy o sobé nejsou v rozporu s definici jazyka C.

Priklad 7.1. Jako priklad implementace typové kontroly pouzijeme jednoduchy jazyk, ve
kterém musi byt typ kazdého identifikdtoru deklarovan pred jeho pouzitim. Jazyk mé nasledujici
gramatiku:

D; FE

D;DJ|id : T

char | integer | array [num |of ' | 1+ T
literal | num |id | Emod E |E [E ]| E®

™8O
L L

Zakladnimi typy jazyka jsou char a integer, typ type_error se pouziva pouze pro signalizaci
typové chyby. Pro jednoduchost predpoklddame, Ze index pole zac¢ind vzdy od hodnoty 1. Pte-
kladové schéma na obr. 7.2 popisuje budovani typovych vyrazi, deklaraci proménnych a typovou
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kontrolu vyrazi. Po vhodné modifikaci gramatiky mizeme toto schéma pouzit jak pro preklad
shora dolu, tak i pro pieklad zdola nahoru.

P-D:E

D—D D

D—id : T { addtype(id.entry, T.type) }
T — char { T.type := char }

T — integer { T.type := integer }

T— T { T.type := pointer(T}.type) }
T — array [ num | of T} { T.type := array(l.num.val,T;.type) }
E — literal { E.type := char }

E — num { E.type := integer }

E —id { E.type := lookup(id.entry) }
FE — F; mod E, { E.type :=

if Fq.type = integer and Es.type = integer
then integer
else type_error }
E—E [ E;] { E.type:=
if Ey.type = integer and E;.type = array(s,t)
then ¢
else type_error }
E— E " { E.type :=
if Ey.type = pointer(t)
then ¢
else type_error }

Obr. 7.2: Prekladové schéma pro typovou kontrolu deklaraci a vyraza

V uvedeném piekladovém schematu akce addtype(id.entry, T.type) do polozky tabulky sym-
bola specifikované syntetizovanym atributem entry ulozi typ identifikdtoru id z deklarace. Syn-
tetizovany atribut type nontermindlu £ udéava typ odpovidajicitho vyrazu. Pro zjisténi typu,
ktery je svazan s polozkou tabulky symboli e, pouzivame funkce lookup(e)

P1i kontrole operatoru mod ve vyrazu pozadujeme, aby oba operandy mély typ integer.
V odkazu na prvek pole E;[E;] musi mit indexovy vyraz E typ integer; typ vysledku ¢ je potom
dan typem prvku pole, ktery ziskdme z konstruktoru array(s,t). Pro vyraz E" pozadujeme, aby
jeho operandem byl ukazatel; typ ¢ celého vyrazu opét ziskdame z konstruktoru pointer(t). Toto
prekladové schéma muzeme podobnym zpiisobem rozsitit o dalsi typy a operatory.

7.1.2 Staticka a dynamicka kontrola typu

Kontrole provadéné piekladacem tikame statickd, zatimco kontroly provadéné pii béhu pro-
gramu se nazyvaji dynamické. V principu je mozné vSechny kontroly provadét az dynamicky,
pokud cilovy kéd ponese s hodnotou prvku zaroven i jeho typ. Z hlediska efektivity spolehlivosti
programu je vSak vhodnéjsi provadét v dobé piekladu co nejvétsi pocet kontrol.

Spolehlivy typovy systém (sound type system) vylucuje potfebu dynamické kontroly typovych
chyb, nebot dovoluje staticky zajistit, Ze takové chyby nemohou za béhu cilového programu
nastat. To znamend, ze pokud néjaky spolehlivy typovy systém priradi ¢asti programu jiny typ
nez type_error, potom pii béhu cilového kédu vygenerovaného z této ¢asti programu nemize
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nastat typova chyba. Jazyk je prisné typovany (strongly typed), pokud jeho pieklada¢ muze
zarucit, ze program, ktery prijme, se bude provadét bez typovych chyb.

V praxi se vSak mohou nékteré kontroly provadét vyluéné dynamicky. Napiiklad pokud
nejprve deklarujeme

table: array [0..255] of char;

i: integer;
a potom pocitdme table[i], nemiize piekladac obecné zarucit, ze pii provadéni programu bude
hodnota i lezet v intervalu 0 az 255. Pouze v nékterych programech 1ze pomoci technik analyzy
toku dat zda je i v uréitych mezich. Zadn4 technika to vSak nemize provést spravné ve vsech
pripadech.

7.1.3 Zotaveni po chybé pri typové kontrole

Vzhledem k tomu, Ze typova kontrola mé schopnost zachycovat chyby v programech, je pro
podsystém typové kontroly dilezité, aby pti vyskytu chyby provedl néco rozumného. Nejdiive
ze vSeho musi prekladac ohlasit podstatu a pozici chyby. Pfi typové kontrole vyzadujeme, aby
doslo k zotaveni a mohl se kontrolovat i zbytek programu. Zotaveni musi byt zabudovéno jiz od
pocatku do typového systému.

Zavedeni zpracovani chyb miize vést k typovému systému, ktery jde mnohem dale nez systém
nutny pouze ke specifikaci spravnych programt. Napiiklad nastala-li jiz chyba, nemtizeme znat
typ nespravné vytvoreného useku programu. Zachazeni s netiplnymi informacemi vyzaduje tech-
niky podobné metodam potiebnym v jazycich, které nevyzaduji deklaraci identifikatori pred
jejich pouzitim. K zajisténi konzistentniho pouziti nedeklarovanych nebo zjevné nespravné de-
klarovanych identifikatort lze pouzit typovych proménnych, predstavujicich neznamy datovy
typ.

7.2 Ekvivalence typovych vyraza

Béhem typové kontroly ¢asto vyzadujeme, aby dva datové typy byly ekvivalentni. Pojem ekvi-
valence datovych typt vSak prozatim nebyl presné definovan; neni naptiklad ziejmé, zda dva
rizné pojmenované typy se shodnou vnitini strukturou jsou ¢i nejsou ekvivalentni. V progra-
movacich jazycich se setkividme v podstaté se dvéma zdkladnimi ptistupy. Ekvivalence podle
jmen povazuje kazdy pojmenovany typ za jedinecny, odlisny od vsech ostatnich pojmenovanych
¢i nepojmenovanych typi; dva typové vyrazy jsou ekvivalentni podle jména pravé tehdy, jsou-li
identické. Pri zjistovani ekvivalence podle struktury nejprve nahradime vSechna jména odpo-
vidajicimi typovymi vyrazy; dva typové vyrazy povazujeme za ekvivalentni, jestlize po tomto
nahrazeni maji oba vyrazy stejnou vnitini strukturu.

Priklad 7.2. UvaZujme nasledujici isek deklaraci v jazyce Pascal:
type link = T cell;
var next : link;
last : link;
P : T cell;
q, r : t cell;
Identifikdtor 1ink je zde jménem typu tcell. Zajima nds, zda typy proménnych next, last,
P; 9 a r jsou ¢i nejsou identické. Proménnym next a last je prifazen typovy vyraz link,
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ostatnim proménnym vyraz pointer(cell). Je-li implementovana ekvivalence podle jmen, maji
proménné next a last stejny typ, nebot jim odpovidajici typové vyrazy jsou identické. Podobné
proménné p, q a r maji stejny typ, ovSem odlisny od typu proménné next. Uvazujeme-li vSak
strukturdlni ekvivalenci, jsou typy vSech proménnych stejné, nebot po nahrazeni jména typu
link odpovidajicim typovym vyrazem pointer(cell) z jeho definice dostaneme pro vSechny
proménné vyrazy se stejnou vnitini strukturou.

V nékterych implementacich se k ekvivalenci podle jmen pristupuje ponékud odlisnym zpi-
sobem. Kazdému vyskytu nepojmenovaného typu se prifadi implicitni jméno, které tento vyskyt
odlisuje od vSech ostatnich vyskyti téhoz nepojmenovaného typu. V nasem prikladé by tedy
proménnd p mohla mit jiny typ nez proménné q a r. Tento pristup podstatné zjednodusuje im-
plementaci ekvivalence typt, nebot pokud napfiklad reprezentujeme typy proménnych pomoci
ukazateld na datové struktury popisujici konkrétni vyskyt typu, miizeme za ekvivalentni datové
typy povazovat ty, které jsou reprezentovany stejnymi ukazateli.

Pro testovani strukturdlni ekvivalence miZzeme pouzit algoritmu obdobnému tomu, ktery
je uveden na obr. 7.3. Funkce sequiv(s,t) vrati hodnotu true, pokud jsou typové vyrazy s a t
strukturdlné ekvivalentni, a hodnotu false v opa¢ném pripadé.

function sequiv(s,t): boolean;
begin
if s a t jsou stejné zdkladni typy then
return true
else if s = array(si, s2) and t = array(t1,t2) then
return sequiv(sy,t1) and sequiv(se, t2)
else if s = sy x s and t = ¢; X ty then
return sequiv(sy,t1) and sequiv(se, t2)
else if s = pointer(s,) and t = pointer(t;) then
return sequiv(sy,t1)
else if s = s;y = sy and t =¢; — t5 then
return sequiv(sy,t1) and sequiv(se, t2)
else
return false
end

Obr. 7.3: Testovani strukturalni ekvivalence typovych vyraza

V nékterych implementacich prekladacit se pro kédovani typovych vyrazi pouzivaji i jiné
datové struktury nez graf. Datovy typ muze byt zakédovan jako posloupnost bitu tvorend kédem
zakladniho datového typu, ke kterému se pridavaji kédy typovych konstruktort v poradi jejich
aplikace. Vyhodou tohoto pristupu je Gsporna reprezentace a jednodussi testovani strukturdlni
ekvivalence, nebot dva strukturalné odlisné datové typy nemohou mit stejnou bitovou reprezen-
taci. Naopak nevyhodou je omezeni piipustné slozitosti datovych typt, které miize programéator
pouzivat, obvykle délkou slova procesoru.

Pti implementaci ekvivalence podle struktury musime uvazovat i moznost rekurzivni definice
typu — napt. datovy typ zdznam muze v sobé obsahovat ukazatel na jiny zdznam téhoz typu.
Je-li datovy typ v prekladaci reprezentovian grafem, obdrzime po nahrazeni jmen typt odpo-
vidajicimi grafy cyklicky graf, a musime tedy zajistit, aby se algoritmus zjistujici strukturalni
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ekvivalenci typt choval korektné i v tomto piipadé.

7.3 Typové konverze

Uvazujme vyraz x+i, kde x je typu real a i typu integer. Vzhledem k tomu, Ze reprezentace
obou typt v pocitaci je odlisna a ze pocita¢ pro operace nad celymi a redlnymi ¢isly pouzivéa jiné
instrukce, musi prekladac¢ nejprve zajistit konverzi jednoho z operandi na spoleény datovy typ.
To, zda tato konverze je implicitni nebo musi byt explicitné zapsdna programatorem, zavisi na
definici jazyka. Podobné musi byt definovidna pravidla pro pfirazovani hodnot do proménnych
ruznych typt. Naptiklad v jazyce Pascal se pfi pfifazeni celociselné hodnoty do redlné proménné
provede implicitni konverze prirazované hodnoty na typ real, ov§em pii prifazeni redlného vyrazu
do celoc¢iselné proménné musi programator explicitné definovat pozadovanou konverzi volanim
funkce trunc nebo round.

Implicitni konverze jednoho datového typu na druhy (Casto také zvané koerce) provadi pre-
klada¢ automaticky. Obvykle jsou tyto konverze omezeny na pripady, kdy nemize dojit ke ztraté
informace, napf. konverze celého ¢isla na redlné. Explicitni konverze datovych typa pozaduje pro-
gramator obvykle ve formé volani ur¢itych standardnich funkci nebo pomoci operatorta konverze.
Napriklad v jazyce Pascal funkce ord prevadi znaky na celd ¢isla a funkce chr naopak cela ¢isla
na znaky, zatimco v jazyce C se tato konverze provadi implicitné. V jazyce Ada jsou vSechny
konverze explicitni, ¢imz se zajisti skuteéné duslednd typova kontrola a odhaleni pripadnych
chyb v disledku nespravné zapsanych vyrazi.

7.4 Pretézovani funkci a operatornu

Pretizeny symbol je takovy, ktery mé rizny vyznam v zavislosti na kontextu, ve kterém je pouzit.
Ve vyrazech je naptiiklad pretizen symbol +, protoze ve vyrazu A + B mize mit riizny vyznam
v zavislosti na typech operandi A a B. V jazyce Ada jsou pietizené zavorky (); vyraz A(I) mize
byt odkaz na I-ty prvek pole A, volani funkce A s parametrem I nebo explicitni konverze vyrazu
I na typ A.

Pretizeni se nazyva vyresené, pokud se nam podaii nalézt jednoznacény vyznam pro urcity
vyskyt pretizeného symbolu. U béznych programovacich jazyki, kde pretizeni nastava pouze
u standardnich operatord, neni obvykle nalezeni jednoznacného vyznamu obtizné. V jazycich
jako je Ada nebo C++ vSak muze dochézet k velmi komplikovanym situacim, kdy podvyraz
néjakého vyrazu muze mit mnoZzinu moznych typt a kdy pro vyfeSeni pretiZeni potiebujeme
znat Sirsi kontext.

Priklad 7.3. V jazyce Ada je jednou ze standardnich interpretaci operatoru * nasobeni dvou
celych ¢isel. Tento operator miizeme pretizit deklaracemi jeho dalsich vyznamt, napf.

function "*" ( i, j : integer ) return complex;
function "*" ( x, y : complex ) return complex;

Po uvedenych deklaracich mnozina moZnych typt operatoru * zahrnuje

integer X integer — integer
integer X integer — complex

compler X complex — complex
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Za predpokladu, ze konstanty 2, 3 a 5 jsou pouze typu integer, miize mit podvyraz 3*5 typ
integer nebo complex, v zavislosti na kontextu. Je-1i Giplny vyraz 2*(3*5), musi byt 3*5 typu
integer, nebot operdtor * muZe mit bud oba operandy typu integer nebo oba operandy typu
complex. V jazyce C++ milZe byt tato situace jesté komplikovana tim, Ze programdtor muze
definovat funkce pro implicitni konverzi typu integer na complex; tehdy by se po implicitni
konverzi hodnoty 2 na typ complex mohl cely vyraz vyhodnotit jako vyraz typu complex a
vysledny typ by byl opét nejednoznacny. Zpracovani pretizenych symbold je obecné znacéné
slozity problém; nékteré algoritmy, které se pro feSeni pretiZeni pouZivaji, je mozno nalézt v [2].

7.5 Polymorfické procedury a funkce

Obycejné procedury a funkce umoznuji provedeni svého téla pouze s parametry pevnych typi,
které jsou uvedeny v deklaraci podprogramu nebo jsou dany implicitnimi konvencemi. Typy
parametru polymorfickych procedur a funkci naopak mohou byt pti kazdém voldni podpro-
gramu odli§né. V béZnych programovacich jazycich se s polymorfismem setkdviame napriklad
u standardnich operatoru pro indexovani poli, volani funkci a manipulaci s ukazateli. Naptiklad
v jazyce C je-li ve vyrazu &x operand x typu “...,” je vysledek typu “ukazatel na ....” Za symbol
“...” muzeme dosadit libovolny typ, takze operator & je v jazyce C polymorficky.

Polymorfické procedury a funkce jsou z hlediska programatorského velmi efektivnim pro-
stfedkem pro vyjadfovani obecnych algoritmi. Napiiklad potiebujeme-li v Pascalu funkci pro
zjisténi délky seznamu celych nebo redlnych ¢isel, musime stejny algoritmus zapsat dvakrat,
pricemz lisit se budou pouze deklarace typu parametru funkce. Vyhodnéjsi by bylo pouzit poly-
morfické funkce, kterd by umozinovala vypocet délky seznamu prvki libovolného typu (ktery ve
vlastnim vypo¢tu nehraje zadnou roli).

Abychom mohli specifikovat typy polymorfickych funkci, musime v typovych vyrazech pouzit
typové promeénné. Typové proménné budeme oznacovat pismeny fecké abecedy «, (3, ... a budou
reprezentovat vzdy konkrétni nezndmy typ. Naptiklad operator & jazyka C bude mit typ

a — pointer(a)

V programovacich jazycich, které nevyzaduji explicitni definice typti proménnych a funkci
(napriklad ve funkciondlnich jazycich jako je jazyk ML), musime typy jednotlivych jazykovych
konstrukci urcovat na zdkladé kontextu. Tento proces se nazyva inference typu. Napriklad ve
funkci

fun length(lptr) =
if null(lptr) then O
else length(tl(lptr)) + 1;

se na druhém Fadku vold standardni funkce null, kterd je typu list(a) — boolean, kde list je
konstruktor seznamu. Odtud je zifejmé, ze 1ptr musi byt typu list(a), kde « je n&jaky (libovolny)
typ. Jako vysledek se vraci celociselnd konstanta 0, proto je vysledek funkce length typu integer.
Funkce length m4 tedy typ list(a) — integer. Na tietim fadku mizeme uz jenom provést na
zakladé znalosti typu funkei t1 a length kontrolu, zda je uvedeny vyraz typove spravny.

Inference typu lze vyuzit i v prekladacich klasickych jazyka pro doplhovani chybéjicich in-
formaci v dobé prekladu. Naptiklad v jazyce C mizeme z volani funkce odvodit typy jejich
operandu a vysledku a pozdé&ji, v okamziku jeji definice, zkontrolovat, zda je tato definice kon-
zistentni s predchozimi volanimi.
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7.5.1 Unifikace typovych vyrazu

Pri inferenci typid je zdkladnim problémem nalezeni spoleéné instance dvou typovych vyrazi
s typovymi proménnymi — jejich unifikace. Unifikaci mizeme definovat pomoci funkce S zvané
substituce, kterd proménnym pfifazuje vyrazy. Zapis S(e) predstavuje vyraz ziskany tak, Ze
vSechny proménné a obsazené v e nahradime hodnotou S(«). Potom S je unifikdtorem pro e a
f, pravé kdyz S(e) = S(f).

Méame-li dva typové vyrazy e a f, hleddme takovou nejobecnéjsi substituci proménnych v nich
obsazenych, aby po této substituci oba vyrazy byly ekvivalentni. Vysledkem unifikace miize byt
bud tato substituce, nebo zjisténi, %e spoleéni instance vyrazi neexistuje. Specidlnim pfipa-
dem unifikace je testovani ekvivalence dvou typovych vyrazi; pokud vyrazy e a f neobsahuji
proménné, je mozné je unifikovat pravé tehdy, jestlize jsou ekvivalentni.

Priklad 7.4. UvaZujme nasledujici dva typové vyrazy:

(a1 = ag) x list(ag)) —  list(ag)
((ag = aq) x list(ag)) — as

Pro tyto vyrazy mtzeme najit substituci S takovou, ze S(a1) = S(a3) = as, S(a) = S(ay) =
ag, S(ag) = list(ag), kterd zobrazuje e a f na vyraz

S(e) = S(f) = (g = ag) x list(ag)) — list(az)
|

Jeden z moznych unifika¢nich algoritmu je uveden v [2]; podobné algoritmy se pouzivaji pii
vyhodnocovani programu v logickych programovacich jazycich (napt. Prolog) nebo obecné pfi
feSeni problémi z oblasti umélé inteligence.
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Generovani intermediarniho kodu

V analyticko-syntetickém modelu piekladu prevadi piredni ¢ast piekladace zdrojovy program do
intermedidrni reprezentace, ze které dale zadni ¢ast prekladace generuje cilovy kéd. Je samo-
ziejmé mozné — a také se tak casto postupuje — ptelozit zdrojovy program piimo do cilového
jazyka. Preklad vyuzivajici néjakého strojové nezavislého mezikédu mé vsak své vyhody:

1. Zjednodusuje se prepracovani prekladace pro jiny cilovy jazyk (retargeting). Stac¢i vytvorit
pouze novou koncovou ¢ast.

2. Mezikdd lze optimalizovat s vyuzitim metod strojové nezavislé optimalizace.

V této kapitole si ukdzeme pouziti metod syntaxi rizeného prekladu pro preklad zédkladnich
programovych konstrukei jako jsou deklarace, prirazeni a fidici piikazy do intermedidrniho kédu.
Vétsina uvedenych metod se d& pouzit béhem piekladu zdola nahoru nebo shora doli, takze
generovani intermedidarniho kédu se da podle potieby zaclenit do syntaktické analyzy.

8.1 Intermediarni jazyky

Jako intermediarni reprezentace programu se pouzivaji nejéastéji stromy (pripadné obecné grafy)
a zasobnikovy nebo tiiadresovy kéd. Vybér mezikédu je c¢asto dan pozadavky na efektivitu jeho
dalsiho zpracovani. Naptiklad pro rozsahlejsi optimalizace je vyhodnéjsi pouzit tiiadresového
kédu misto zasobnikového. Naopak zasobnikovy kéd muze byt vyhodnéjsi v prekladacich gene-
rujicich kéd pro pocitace se zadsobnikovou architekturou.

8.1.1 Grafova reprezentace

Za, prirozenou grafovou reprezentaci programu miZzeme povazovat primo syntakticky strom nebo
DAG. Na obr. 8.2 je zndzornén strom a DAG pro pfifazovaci piikaz a := b * -c + b * -c.
Pomoci grafu se casto v prekladadi reprezentuji deklarace, které se neobjevuji pfimo v me-
zikédu (viz odstavec 5.1), a vyrazy, jejichz kéd se nékdy muze v mezikédu vyskytovat na jiném
misté, nez kde byl vyraz uveden ve zdrojovém programu. Napiiklad pro piikaz cyklu for jazyka

C
for(p=first; p; p=p->next) print(p);

99
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assign assign
N N
/ /
a + a +
2N <>
/
* * *
N N RN
b uminus b uminus b uminus
| | |
c c c
(a) Syntakticky strom (b) DAG
Obr. 8.1: Graficka reprezentace vyrazu a := b * -c + b * -c

se kéd pro vyhodnoceni vyrazu p=p->next miiZze vygenerovat az za konec téla cyklu a je tedy
nutné néjakym zptisobem uchovat vyraz az do okamziku, kdy bude télo cyklu zpracoviano. Pie-
klad vyrazu mtze probihat dvoufizové: nejprve se vytvori jeho grafovd reprezentace, a pak se
tento graf ve vhodném okamziku prevede napiiklad do tfiadresového kédu.

TYFE

EXPR | e_type
I

Lop

E_ADD E_VAR E_CALL E_CON
b_right
—rig f_fun £ args
b_left v_var c_value
O
EXPR EXPR OBJECT OBJECT EXPR

Obr. 8.2: E-R model vyrazu

Pro obecnou reprezentaci jak vyrazi, tak i pifikazi programu muzeme rovnéz pouzit E-R
modelu z ¢lanku 5.1. Cast sémantického grafu pro typické vyrazy je uvedena na obr. 8.2, na obr.
8.3 je zndzornéna struktura nékterych prikazi jazyka Pascal.
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STMT

L op

/Of_step
E_ASGN f_from S_FCR f to S_WHILE
alval EXPR EXPR o body
a_rval\ f_wvar f_body w_cond
EXPR EXPR CBJECT STMT EXPR 3TMT
Obr. 8.3: E-R model ptikazu
VAR b ;... (b)
VAR ¢ ;.. () (o)
INV ;... (b) (-c)
MUL ; ... (b * -c)
VAR b ;... (b x =¢c) (b)
VAR ¢ ;... (b x -c) (®) (c)
INV ; ... (D *x =c) (®) (-c)
MUL ; +.. (b * -c) (b *x -c)
ADD ; ... (b*x -c +b *x -c)
ASG a ;

Obr. 8.4: Zasobnikovy kéd pro vyraza := b * —-c + b * -c

8.1.2 Zasobnikovy kod

Postfizovad notace, ze které vychazi zasobnikovy kéd, predstavuje linearizovany zapis syntaktic-
kého stromu; je to seznam uzli, ve kterém je uzel stromu uveden vzdy bezprostiedné za svymi
primymi nasledniky. Postfixovy zapis syntaktického stromu z obr. 8.2(a) je

a b ¢ uminus * b ¢ uminus * + assign

Postfixova notace neobsahuje explicitné hrany syntaktického stromu. Ty se daji zpétné odvodit
z poradi uzld a z poctu jejich operandi.

Zasobnikovy kdd je tvoren posloupnosti prikazi, které obecné definuji posloupnost akci nad
zasobnikem. Kazda z téchto akci predstavuje bud vloZeni hodnoty proménné nebo konstanty
na vrchol zédsobniku, provedeni urcité operace nebo ulozeni hodnoty ze zdsobniku do proménné.
Operandy a vysledky operaci jsou obvykle ulozeny na zasobniku. Piikaza := b * -c + b * -c
miizeme v zasobnikovém kédu zapsat naptiklad tak, jak ukazuje obr. 8.4. V poznamce je u kazdé
instrukce zasobnikového kédu uveden obsah zasobniku po jejim provedeni. Poradi operandi a
operatoru je stejné jako v postfixové notaci, ovSsem postfixovd notace operandy od operdtortu
formélné nerozlisuje.
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8.1.3 Triadresovy kéd

Ttiadresovy kéd je posloupnost piikazi, které maji obecné tvar
X =y opz

kde x, y a z jsou jména, konstanty nebo prekladacem vytvorené docasné objekty; op predstavuje
libovolny operator, napt. néktery z aritmetickych nebo logickych operatori. V operandech nemo-
vyrazy rozlozeny na své nejjednodussi slozky s pouzitim docasnych proménnych vytvorenych
prekladacem. Zde je vidét zasadni rozdil mezi zasobnikovym a tiiadresovym kédem. Zasobni-
kovy kéd se odkazuje na operandy implicitné, na zakladé jejich pozice, zatimco tiiadresovy kod
vSechny operandy pojmenovava. Tim se znacné zjednodusuji optimalizace tiiadresového mezi-
kédu, pii nichz se mohou jednotlivé prikazy navzajem libovolné presouvat.

Pojmenovéani kédu vychézi z toho, ze kazdy ptikaz obvykle obsahuje tfi adresy, dvé pro ope-
randy a jednu pro vysledek. Pii implementaci mohou tyto adresy znamenat naptiklad ukazatele
do tabulky symbolid na piislusné objekty.

Ttiadresovy kdd je linearizovanou reprezentaci syntaktického stromu nebo DAG, ve které
jména generovand prekladacem odpovidaji vnitinim uzlim grafu. Syntakticky strom a DAG
z obr. 8.1 jsou na obr. 8.5 zapsdny v triadresovém kédu. Jména proménnych se mohou v zdpisu
pouzivat primo, proto zde nejsou zadné piikazy, které by reprezentovaly listy ptivodniho grafu.

tl :=-c tl :=-c¢
t2 :=b * tl t2 :=b *x tl
t3 :=-c¢ t5 = t2 + t2
t4d := b *x t3 a = tb
th = t2 + t4
a :=1tb

(a) Kéd pro syntakticky strom (b) Kéd pro DAG

Obr. 8.5: Triadresovy kdd pro strom a DAG z obr. 8.1

Typy prikazt triadresového kédu

Prikazy triadresového kédu jsou podobné prikaztim jazyka asembleru. Mohou byt oznacéeny
symbolickym navéstim, které se vyuziva v prikazech pro zménu toku rizeni. Transformace sym-
bolického jména na index piikazu v jeho vnitini reprezentaci se provadi bud v samostatném
prichodu, nebo metodou backpatching, kterou se budeme zabyvat v odstavci 8.7.

vvvvvv

e Prifazovaci piikazy ve tvaru x := y op z, kde op je bindrni aritmeticky nebo logicky
operator.
e Piifazovaci piikazy ve tvaru x := op y, kde op je unarni operator (unarni minus, logicka

negace, operatory pro konverzi datovych typt apod.).

e Kopirovaci piikazy ve tvaru x := y.
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e Nepodminény skok goto L.

e Podminéné skoky ve tvaru if x relop y goto L, které se provedou tehdy, je-li splnéna
relace op mezi hodnotami x a y.

e Piikazy param x a call p,n pro voladni procedury a return y s volitelnou hodnotou y re-
prezentujici ndvratovou hodnotu. Typickd posloupnost téchto prikazt pro volani procedury
p(x1, x2, ..., Xp) je

param x

param xo

param x,

call p,n

kde n je pocet skuteénych parametri predavanych procedure.
e Prifazeni s indexovanim ve tvaru x:=y[i] nebo x[i] :=y.

e Prifazeni adres a nepiimy piistup pies ukazatel ve tvaru x:=&y, x:=xy a *x:=y. Prvni
z téchto prikazi ulozi do x adresu objektu y, dalsi ulozi do x hodnotu, jejiz adresa je
v proménné y a posledni ulozi na adresu, kterd je v proménné x hodnotu y.

Vybér operatori je velmi dilezitou soucasti navrhu intermediarniho kédu. Soubor operatort
musi byt dostatecné bohaty, aby se jim daly vyjadrit vSsechny operace zdrojového jazyka. Mensi
pocet operadtort zjednodusuje implementaci generatoru kédu, avsak vede k podstatné del$im
usekim mezikddu, které se dale musi optimalizovat.

Implementace tifiadresovych piikazu

Tiiadresové prikazy jsou abstraktni formou intermedidrniho kédu. V prekladaci se tyto prikazy
mohou implementovat jako zdznamy s polozkami pro operator a operandy. Obvykle se pro né
pouziva jedna z nésledujicich reprezentaci:

o Ctverice (quadruples). Ctvefice je struktura se étyimi polozkami, které oznacime op, argl,
arg2 a result. Polozka op obsahuje kéd operatoru, argl a arg2 operandy a result vysledek.
Nékteré prikazy nemuseji vyuzivat vSechny polozky, napf. unarni operatory nevyuzivaji
arg2.

e Trojice (triples). V této reprezentaci datova struktura reprezentujici piikaz neobsahuje
polozku pro vysledek. Vysledek je v operandech dalsich piikazi reprezentovan ¢islem pii-
slusné trojice.

e Neprimé trojice (indirect triples). Nevyhodou predchozi reprezentace je, Ze se jednotlivé
trojice nemohou jednoduse pfesouvat nebo rusit, napiiklad béhem optimalizace kdédu.
Proto se muize vyuzit jesté dalstho pomocného pole, které obsahuje pouze ukazatele na
jednotlivé trojice a které definuje jejich skuteéné poradi.
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op argl |arg2 |result op argl |arg2
(0) |uminus c t1 (0) |uminus c
(1) * b t1 t2 (1) * b (0)
(2) |uminus c t3 (2) |uminus c
(3) * b t3 t4 (3) * b (2)
(4) + t2 t4 t5 (4) + (0) (3)
(5) |assign | tb a (5) |assign a (4)
(a) Ctvefice (b) Trojice

Obr. 8.6: Reprezentace tiiadresovych piikazi trojicemi a ¢tveficemi

prikaz op argl | arg2

(14)
(15

uminus c
* b | (14)

—~~

) (14)

) ) (15)
(2) | (16) (16) |uminus | c
(3) | (17) (17) * b | (16)
(4) | (18) (18) + (15) | (17)
(5) 19) (19) |assign| a (18)

Obr. 8.7: Reprezentace tfiadresovych prikazi nepiimymi trojicemi

8.2 Deklarace

8.2.1 Deklarace proménnych

P1i zpracovani deklaraci je zakladnim tkolem prekladace vytvareni tabulky symbola. S tim ob-
vykle souvisi i shromazdovani informaci o datovych typech a velikostech jejich reprezentace a
pridélovani adres proménnym a slozkdm zidznamt, coz jiz neni nezavislé na generovaném cilo-
vém koédu. Preklada¢ musi uvazovat nejen konkrétni velikosti objektd rtznych typt, ale také
dalsi pozadavky definované architekturou cilového pocitace, napriklad zarovnavani. P¥i vytva-
feni premistitelného kédu je adresa objektu definovina vzdy dvéma udaji: prislusnosti do urcité
samostatné adresované skupiny objektd (napt. globalni a lokadlni proménné nebo procedury,
konstanty, externi proménné) a relativni adresou vzhledem k zalatku této skupiny. Pro kaz-
dou takovou skupinu mtzeme udrzovat samostatny céita¢ adres, ktery se pii deklaraci objektu
patticiho do piislusné skupiny vzdy zvysi o velikost datového typu objektu.

Priklad 8.1. Prekladové schéma na obr. 8.8 popisuje preklad posloupnosti deklaraci ve tvaru
id: T. Soucasna relativni adresa pro deklarované proménné je ulozena v proménné offset a
je na zaCatku nastavena na nulu. Procedura enter(name, type, offset) vytvori novou polozku
tabulky symbol pro proménnou name typu type, které bude pfidélena relativni adresa offset.
Syntetizované atributy type a width nontermindlu T piedstavuji typ a jeho velikost. Typ je
reprezentovan grafem, jehoz uzly se vytvareji ze zakladnich typu integer a real funkcemi array
a pointer. Predpokldddme, Ze hodnoty typu integer a ukazatele vyzaduji 4 slabiky a hodnoty
typu real 8 slabik paméti. |

Inicializace proménné offset ve schématu na obr. 8.8 ma tvar

P — {offset :== 0}D (8.1)
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P— {offset:=0}
D

D=D;D

D —id: T { enter(id.name, T'.type, of f set);
of fset := of fset + T.width }

T —integer { T'type := integer;
Towidth == 4}

T —real { T'type := real,;
T.width := 8 }

T —array [ num | of T} { T.type := array(num.val, T} .type);
t.width := num.val x T1.width }

T 1T { T'type := pointer(T}.type);
Towidth == 4}

Obr. 8.8: Vypocet typt a relativnich adres v deklaracich

Pomoci nonterminali generujicich prazdny fetézec (markeri) mizeme takova pravidla prepsat
do tvaru, kdy jsou vSechny akce na konci pravidel. Napft. s vyuzitim nontermindlu M prepiSeme
(8.1) na

P — MD
M — € {offset .= 0}

Presun akci na konec pravidel umoznuje provadét preklad zdola nahoru, kdy se sémantické akce
provadéji béhem redukce pravé strany pravidla.

8.2.2 Deklarace v jazycich s blokovou strukturou

V jazycich jako je Pascal nebo C mohou byt jednotlivé bloky deklaraci do sebe zanorené. Na
zacatku zanoreného bloku deklaraci se docasné potlaci zpracovani deklaraci nadfazeného bloku,
ve kterém se pokracuje az po uzavieni zanotfeného bloku. V kapitole 5 jsme pro tento tcel zavedli
operace tabopen a tabclose, které oteviraly a zaviraly jednu tirovenn blokové strukturované ta-
bulky symboli. Nasledujici priklad ukazuje, jak se blokova struktura jazyka odrazi ve zpracovani
deklaraci.

Priklad 8.2. Jazyk deklaraci z prikladu 8.1 rozsifime o pravidlo
D —procid; D; S

umoznujici deklarovat proceduru s lokalnimi deklaracemi. Na zacatku vnotreného bloku deklaraci
musime nejprve uschovat soucasnou hodnotu ¢itace offset (pouzijeme k tomu atributu markeru
M), nastavit tento ¢ita¢ na nulu a oteviit novou troven tabulky symboli. Po ukonceni téla bloku
naopak uzavieme soucasnou uroven a obnovime pivodni hodnotu ¢itace viz obr. 8.9. |

Jazyk C sice neumoznuje do sebe vkladat deklarace funkci, avSak dovoluje do sebe zanotovat
bloky deklaraci proménnych. Vsechny proménné v zanoienych blocich spolu sdileji spole¢nou
oblast paméti; jejich relativni adresy se pocitaji od za¢atku oblasti lokdlnich proménnych funkce,
v niz jsou deklarované. To znamend, Z%e pii vstupu do bloku musime nechat hodnotu offset beze
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D —procid; M D ; S { tabclose();
offset := M.offset }
M — { M.offset = offset;
offset = 0;
tabopen() }

Obr. 8.9: Zpracovani zanotenych deklaraci

zmény. Pii vystupu z bloku mtizeme obnovit piivodni hodnotu a pfipadné tak vyuzit uvolnéné
paméti pro dalsi proménné.

Podobnym zptisobem jako lokdlni proménné se zpracovavaji také deklarace polozek zdznami.
Na zacatku deklarace zaznamu se rovnéz otevie nova uroven tabulky symboli a vynuluje se ¢itacé
adres, pti ukonceni zdznamu se vSak musi deklarace polozek, které se pti zpracovani téla zdznamu
ulozily do tabulky, uchovat jako atribut datového typu zdznam. Tyto deklarace se totiz budou
déle pouzivat pti odkazech na slozky zaznamu ve vyrazech. Nejjednodussi implementace tischovy
polozek zaznamu je pii pouziti tabulky symbolt strukturované jako zasobnik stromt — uschova
se ukazatel na koien stromu pro posledni otevienou troven tabulky. Deklarace polozek zdznami
s variantami (v Pascalu) nebo unii (v jazyce C) probiha obdobné, pouze se po deklaraci nové
slozky nezvySuje ¢ita¢ adres a tim se vSem odpovidajicim polozkdm pridéli totéz misto. Pouze
je tfeba sledovat délku nejvétsi polozky, ktera se stane délkou celého datového typu.

S deklaracemi polozek zaznamt také souvisi zpracovani piikazu with jazyka Pascal. Tento
prikaz zpristupni soucasné vsechny slozky urcitého zdznamu. Prikaz with se d4 implementovat
tak, ze znovu otevieme novou troven deklaraci a vlozime do ni ¢ast tabulky symboli, kterou
jsme uschovali pti dokonéeni deklarace zdznamu. Po ukonéeni platnosti prikazu with opét tuto
uroven zrusime.

8.3 Prirazovaci prikazy a vyrazy

Pro preklad celoéiselnych aritmetickych vyrazi a pififazeni do jednoduchych proménnych mii-
zZeme pouzit schématu z obr. 8.10. V tomto schématu se pouziva funkce l[ookup pro vyhledani
proménné v tabulce symboli na zdkladé jejiho jména; pokud se jméno v tabulce nenajde, funkce
vrati hodnotu nil. Funkce newtemp vrati ukazatel na nové vytvorenou docasnou proménnou.
Docasné proménné mohou byt obecné uloZeny rovnéz v tabulce symbolid, pokud jim piidélime
specidlni jména, kterd nemohou byt pouzita programatorem pro proménné v programu.

Sémantické akce na obr. 8.10 pouzivaji pro vystup tiiadresovych piikazi procedury emit,
jejiz parametry uvadime ponékud zjednodusené bud jako fetézcové konstanty, nebo jako jména
atributi, jejichz prislusné hodnoty se maji predat na vystup.

Uvedené piekladové schéma se d& pouzit i v pripadé, ze pracujeme s jazykem, ktery méa
blokovou strukturu, nebot jedind zména nastane v implementaci funkce lookup (viz kapitola 5).
Docasné proménné se povazuji vzdy za lokdlni proménné podprogramu, ve kterém jsou pouzity.

8.3.1 Pridélovani docasnych proménnych

Pro piidélovani docasnych proménnych se daji pouzit dvé odlisné strategie. Pro optimalizu-
jici prekladace je vyhodné, pokud kazdé volani newtemp vrati nové jméno, odlisné od vSech
predchozich. To vSak muze mit za néasledek prepliiovani tabulky symboli (nebo obecné pracovni
paméti) informacemi, které se pouzivaji jen velmi kratce.
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S—id:=F { p:=lookup(id.name);
if p # nil then
emit(p ' :=" E.place)
else error }
E—FE + E { E.place := newtemp;

emit(E.place ' :=' FEj.place ' +' Ey.place) }
E— FE, x Ey { E.place := newtemp;

emit(E.place ' :=' Ej.place ' ' Ey.place) }
E— — E, { E.place := newtemp;

emit(E.place ' :=' "uminus' E;.place) }
E—(E)) { E.place := Ey.place }
E—id { p:=lookup(id.name);

if p # nil then
E.place :=p
else error }

Obr. 8.10: Prekladové schéma pro pieklad aritmetickych vyrazt a prifazeni

Dalsi moznosti, kterd se vyuziva zejména u jednoprichodovych piekladaci, je vicendsobné
vyuzivani docasnych proménnych. Ze schematu na obr. 8.10 je ziejmé, ze napt. prekladem vyrazu
E; + FE5 vznikne kéd ve tvaru

vypocti E; do proménné t1
vypocéti Fy do proménné t2
t = tl + t2

po jehoz vyhodnoceni jiz nejsou proménné t1 a t2 déle potirebné. Doba Zivota vsech docasnych
proménnych pouzitych pro vyhodnoceni E; je vlastné zanotfena do doby zivota proménné t,
takze je mozné upravit funkci newtemp tak, Ze pro piidélovani doc¢asnych proménnych vyuziva
zasobniku. Rovnéz je mozné do schematu zaradit explicitni voldni procedury pro uvolnéni do-
¢asné proménné; tato proménnd se zaifadi do seznamu volnych docéasnych proménnych, odkud
se pak muize znovu pouzit pii dalsim volani newtemp.

Pridélovani docasnych proménnych je ponékud komplikovanéjsi, pokud jim mutze byt ptita-
zena hodnota vice nez jedenkrat, naptf. v podminéném vyrazu a > b ? a : b v jazyce C se
musi hodnoty obou vétvi dostat do téze proménné. Podobny problém nastava tehdy, pokud
provadime optimalizaci spole¢nych podvyrazii; tehdy se miize hodnota jedné doc¢asné proménné
pouzivat na vice mistech.

8.3.2 Adresovani prvki poli

Pole obsahuji vzdy prvky stejného typu, které se mohou umistit bezprostiedné jeden za druhym
do spole¢ného bloku paméti. Je-1i velikost kazdého prvku w, je i-ty prvek pole A ulozen na adrese

base + (i — low) x w (8.2)

kde low je dolni mez indexu pole a base je relativni adresa piidélené oblasti paméti (neboli
relativni adresa prvku A[low]). Vyraz (8.2) mizeme piepsat do tvaru, ktery umoziiuje jeho
castecné vyhodnoceni jiz v dobé prekladu:

i X w+ (base — low x w)
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Podvyraz ¢ = base — low X w se d& vypocitat v okamziku deklarace pole a ulozit do tabulky
symboli pro A. Pii generovani kédu pro pfistup k prvku A[¢] ziskdme jeho relativni adresu
jednoduse prictenim 7 X w k c.

Stejnou tivahu miizeme provést pro vicerozmérnd pole. Dvojrozmérna pole se obvykle ukla-
daji v paméti po fadcich, kdy mtizeme pro vypocet relativni adresy prvku A [4; ,72] pouzit vyrazu

base + ((iy — lowy) X ng + is — lows) X w

kde low; a lows jsou dolni meze indexti i1 a is a ngy je pocet sloupct pole, tj. no = higha—lows+1),
kde higho je horni mez indexu i5. Uvedeny vyraz miZeme opét prepsat do tvaru, ve kterém je
oddélena konstantni a proménnd ¢ast adresy, jako

(i1 X ng) +1i2) X w + (base — ((lowy X ng) + lowsy) X w) (8.3)

Druhy operand tohoto sou¢tu miize byt vypocten jiz v dobé prekladu.
Zobecnénim vyrazu 8.3 pro k-rozmérné pole ulozené tak, ze se posledni index méni nejrychleji,
dostaneme pro relativni adresu prvku A[iy,i3,...,it] nasledujici vyraz (mapovaci funkci):

((-- ((me + i2)ng +13) - )ng +ig) X w (8.4)
+base — ((- - - ((low1ng + lows)ns + lows) - - )ng + lowg) X w

Vzhledem k tomu, ze pro j-ty index predpokldddme pevnou hodnotu n; = high; — low; + 1),
miizeme vyraz na druhém radku v (8.4) vypocitat v dobé piekladu a ulozit do polozky tabulky
symboli pro A. V jazyce C je cely vypocet jednodussi, nebot dolni mez v8ech indext je vzdy
nulovd, takze konstantni ¢ast vyrazu (8.4) je vidy rovna pouze base.

Prekladové schéma na obr. 8.11 popisuje pieklad prirazovacich piikazt s aritmetickymi vy-
razy a indexy. Toto schéma piimo implementuje vypocet podle vztahu (8.4). Oproti schématu
z obr. 8.10 je operandem, resp. levou stranou pfifazeni misto symbolu id nonterminél L predsta-
vujici [-hodnotu (tj. hodnotu, kterd mize stat na levé strané pfirazeni). Pro tento nonterminal
mizeme zavést nasledujici pravidla:

L — id|[Elist]]id
Elist — Elist, E | E

Pro vlastni vypocet je vSak vyhodnéjsi tato pravidla prepsat do tvaru, kdy méme béhem zpra-
covani indext jiz k dispozici ukazatel na polozku tabulky symboli pro indexované pole:

L — Elst]]|id
Elist — Elist, E|id [ E

Ve schematu na obr. 8.11 se tento ukazatel predava jako atribut Elist.array. Déle se pro pocet
dimenzi (indexovych vyrazi) pouziva atributu Elist.ndim. Funkce limit(array, j) vraci hodnotu
n;, poCet prvki v j-té dimenzi pole, na jehoZ zdznam v tabulce symboli ukazuje array. Funkce
c(array) vrati konstantni ¢ast vyrazu (8.4) pro pole array. Atribut Elist.place obsahuje jméno
docasné proménné, do které byla ulozena hodnota vypoctend z indexovych vyrazt v Elist.
Nonterminal L, reprezentujici [-hodnotu, ma dva atributy, L.place a L.of fset. Je-1i L jedno-
duchd proménna, obsahuje L.place ukazatel na prislusnou polozku tabulky symbola a L.of f set
je null. V opa¢ném piipadé ukazuje L.place na polozku tabulky symbolt pro pole a L.of fset
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(1) S—»L :=FE { if L.of fset = null then /* L je jednoduchd proménnd */
emit(L.place ' :=" E.place);
else
emit(L.place '[' L.of fset']' " :=' E.place) }
(2) E—E, + E { E.place := newtemp;
emit(E.place ' :=" Ej.place ' +' Esy.place)}
3) E—(E) { E.place := E;.place }
(4 E—L { if L.of fset = null then /* L je jednoducha proménna */

E.place := L.place
else begin
E.place := newtemp;
emit(E.place ' :=" L.place'[' L.of fset']")
end }
(5) L — Elist | { L.place := newtemp;
L.of fset := newtemp;
emit(L.place ' :=" ¢(Elist.array));
emit(L.of fset ' :=' Elist.place’ ¥ width(Elist.array)) }
(6) L—id { L.place := id.place;
L.of fset := null }
(7) Elist — Elist; , E { t:=newtemp;
m = Elisty.ndim + 1;
emit(t ' :=" Elist.place ' «' limit(Elist;.array, m));
emit(t':=" t'+' E.place);
Elist.array := Elisty.array;
Elist.place .= t;
Elist.ndim :=m }
(8) Elist»id [ E { Elist.array := id.place;
FElist.place := E.place;
Elist.ndim :=1}

Obr. 8.11: Prekladové schéma pro vyrazy s indexy

na polozku pro docasnou proménnou, do které byla ulozena vypoctend relativni adresa prvku
pole.

Priklad 8.3. Necht A je pole 10 x 20 s dolnimi mezemi indext low; = lows = 1. Pocty prvkl
v jednotlivych dimenzich jsou tedy ny = 10 a ny = 20. Necht velikost prvku w je 4. Pfifazeni x
:= Aly,z] se prelozi do nasledujici posloupnosti tiiadresovych piikazii:

tl =y * 20

tl = tl1l + z

t2 = ¢ /* konstanta ¢ = baseq — 84 */
t3 =4 x t1

t4 := t2[t3]

X = t4

V prikladu jsme pouzili misto atributu id.place pfimo jméno proménné. |
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8.3.3 Konverze typa béhem prifazeni

V uvedenych prikladech piekladovych schémat jsme zatim uvazovali pouze aritmetické vyrazy
tvorené operandy téhoz typu. V praxi se vSak bézné pracuje se smiSenymi vyrazy, u nichz musi
preklada¢ bud vygenerovat prislusné implicitni typové konverze, nebo musi nahlasit chybu.

E.place := newtemp;

if Fy.type = integer and FEs.type = integer then begin
emit(E.place ' :=" Ej.place 'int +' Ej.place);
E . type := integer

end

else if F;.type = real and Fs.type = real then begin
emit(E.place ' :=" E;.place 'real +' Es.place);
E . type := real

end

else if F;.type = integer and FEs.type = real then begin
u, 1= newtemp;

emit(u ' :=" 'inttoreal’ Fj.place);
emit(E.place ' :=" u 'real +' FEs.place);
E . type := real

end
else if F).type = real and Es.type = integer then begin
u, 1= newtemp;

emit(u ' =" 'inttoreal’ Fs.place);
emit(E.place ' :=" Ej.place 'real +' u);
E.type := real

end

else

E . type := type_error;
Obr. 8.12: Sémantické akce pro pravidlo E — E; + Ej

Uvazujme napiiklad jednoduché rozsiteni aritmetického vyrazu o datové typy real a integer
s moznosti implicitni konverze celociselného operandu na realny ve smisenych vyrazech. K tomu
musime zavést novy atribut E.type, jehoz hodnota real nebo integer reprezentuje typ prislus-
ného vyrazu. Sémantickd pravidla ve schématech na obr. 8.10 a 8.11 musime rozsitit o vypocet
tohoto atributu a generovani odpovidajicich konverzi a aritmetickych operatori. Pro pievod
hodnoty y typu integer na redlnou hodnotu x budeme generovat na vhodnych mistech instrukeci
x := inttoreal y a budeme rozliSovat typ provadéné aritmetické operace. Naptiklad pro pra-
vidlo F — E; 4+ FE> mizeme pouzit sémantickou akci z obr. 8.12.

V reélné implementaci vyrazii se smisenymi operandy se nevytvaii samostatné pravidlo pro
kazdy operator; spiSe se pouziva spoleény podprogram, jehoz jednim parametrem je operator,
pro ktery se ma vygenerovat kéd. Casto se generovani kédu pro vyrazy také fesi pomoci tabulek
— napriklad mtzeme pouzit tabulku, ze které pro zadané typy operandu ziskdme informaci
o tom, zda je tato kombinace pripustna a zda generovat urcitou typovou konverzi pro néktery
z operandt.

Priklad 8.4. Za predpokladu, 7ze proménné x a y maji typ real a i a j typ integer, mizeme
provstup x := y + i * j vygenerovat kéd
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t1 := i int+ j
t3 := inttoreal t1
t2 := y real+ t3
X = t2
|
8.4 Booleovské vyrazy
Booleovské vyrazy se v programovacich jazycich pouzivaji ke dvéma hlavnim ucéelim — pro

vypocet logickych hodnot a (pfedevsim) jako podminky v piikazech pro zménu toku ¥izeni jako
je napt. podminény piikaz nebo piikaz cyklu.

Booleovské vyrazy jsou tvorené operatory jako and, or nebo not a operandy, kterymi mo-
hou byt booleovské konstanty, proménné nebo rela¢ni vyrazy. V nékterych jazycich mohou byt
operandy booleovskych vyrazi hodnoty i jinych typd. Pro dalsi vyklad budeme vychazet z této
gramatiky booleovského vyrazu:

E—-FEor E|FEandE| (F)|idrelop id | true | false

Termindlni symbol relop bude mit atribut op uréujici jeden ze Sesti rela¢nich operatort.

Pro reprezentaci booleovskych hodnot a preklad booleovskych vyrazt se pouzivaji dvé za-
kladni metody. Prvni metoda reprezentuje logické hodnoty jako ¢isla a vyhodnocuje booleovské
vyrazy stejné jako aritmetické. Pro kédovani booleovskych hodnot se ¢asto pouziva 0 jako false
a 1 nebo nenulova hodnota jako true.

Druhou zékladni metodou je reprezentace booleovskych vyrazt tokem rizeni, tj. pozici do-
sazenou v programu. Tato metoda je zvlagté vyhodna pro implementaci ¥idicich piikaz, nebot
umoznuje jejich efektivnéjsi vyhodnocovani — pokud napi. ve vyrazu E; or FEs zjistime, Ze
hodnota jednoho operandu je true, nemusime jiz vyhodnocovat druhy operand.

To, zda mizeme pouzit prvni nebo druhou metodu, je ddno sémantikou implementovaného
programovaciho jazyka. Dovoluje-li jazyk ponechat nékteré ¢asti vyrazu nevyhodnocené, miize
prekladac¢ provést optimalizaci booleovského vyrazu a vyhodnotit jen tu ¢ast vyrazu, kterou
potiebuje. Pokud vsak néktery z operandii mé vedlejsi ic¢inek (napf. se v ném vola funkce, ktera
méni hodnotu néjaké globalni proménné), mizeme pii zkraceném vyhodnoceni vyrazu dostat
neocekavané vysledky. Obecné nelze fici, kterd z obou metod je vyhodnéjsi; nékteré prekladace
umoznuji pomoci parametri metodu prekladu uréit nebo dovedou vybrat vhodnou metodu na
zakladé analyzy kazdého konkrétniho vyrazu.

8.4.1 Reprezentace booleovskych vyrazi ¢iselnou hodnotou

Za predpokladu, ze budeme logické hodnoty reprezentovat ¢isly 0 a 1 a provadét aplné vyhod-
noceni, mizeme vyraz a or b and not c pielozit do triadresového kédu jako

tl := not ¢
t2 := b and ti
t3 := a or t2

Pokud vyraz obsahuje rela¢ni operator, musime z vysledku relace nejprve odvodit piislusnou
¢iselnou hodnotu. Naptiklad vyraz x < y se prelozi jako
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100: if x < y goto 103

101: t1 =0
102: goto 104
103: t1 := 1

Prekladové schéma pro generovani tiiadresového kédu pro booleovské vyrazy je na obr.
8.13. Predpoklddame, ze procedura emit zapisuje do vystupniho souboru triadresové prikazy
a ze proménnd neststat obsahuje index néasledujiciho piikazu tfiadresového kédu, zvySovany

procedurou emit.

E — FE; or E,
E—)ElandEg
E — not F;

F — ( E1 )
FE — id; relop idy

FE — true

FE — false

E.place := newtemp;

emit(E.place’ := FEj.place *or’ Es.place) }
E.place := newtemp;

emit(E.place’ := FEj.place *and’ Es.place) }
E.place := newtemp;

emit(E.place’ :=’ ’not’ Fj.place) }

E.place := Ej.place}

E.place := newtemp;

emit(’1if’ id;.place relop.op idy.place >goto’ nextstat + 3);
emit(E.place’ :=? ?07);

emit(’goto’ nextstat + 2);

emit(E.place >:=> 1) }

E.place := newtemp;

emit(E.place’:=> 217) }

E.place := newtemp;

emit(E.place’:=> ’07) }

Obr. 8.13: Piekladové schéma pro ¢iselnou reprezentaci booleovskych vyrazi

Priklad 8.5.

Na zakladé schematu z obr. 8.13 mizeme pro booleovsky vyraz a < b or ¢ <

d and e < f vygenerovat kéd uvedeny na obr. 8.14. |

100: if a < b goto 103 107: t2 := 1

101: t1 := 0 108: if e < f goto 111

102: goto 104 109: t3 := 0

103: t1 :=1 110: goto 112

104: if ¢ < d goto 107 111: £3 := 1

105: t2 := 0 112: t4 := t2 and t3

106: goto 108 113: t5 := t1 or t4

Obr. 8.14: Pieklad vyrazua < b or ¢ < d and e < f

8.4.2 Zkracené vyhodnocovani booleovskych vyrazu

Metoda zkraceného vyhodnocovani booleovskych vyrazt umoznuje zpracovat booleovské vyrazy
bez jejich aplného vyhodnoceni. P#i této metodé se logické hodnoty nereprezentuji jako data;
kazdé kombinaci logickych hodnot operandi ve vyrazu misto toho odpovid4 urcita pozice ve
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vygenerovaném kédu, na kterou se program dostane pomoci podminénych a nepodminénych
skokt. Naptiklad na obr. 8.14 miizeme hodnotu proménné t1 odvodit z toho, zda se dostaneme
na tadek 101 nebo 103 a podle toho pokracovat ve vyhodnocovani zbytku vyrazu; samotna
hodnota proménné t1 je redundantni.

Prekladové schéma na obr. 8.15 vyuziva pro zkracené vyhodnoceni vyrazu dédi¢nych atri-
butt E.true a E.false, které obsahuji jméno navésti, na které ma program piejit, je-li hodnota
prislusného podvyrazu true, resp. false. Nonterminal M s atributem M.lab slouZi pouze pro vy-
generovani navésti pred vyhodnocenim druhého operandu bindrniho operatoru. Funkce newlabel
pii kazdém volani vrati nové, jesté nepouzité naveésti.

E — Ei or M E, { Ei.true:= Es.true := E.true;
E;.false := M.lab := newlabel;
Es.false := E.false }

FE — E; and M E, { Ei.false:= Es.false:= E.false;
FEqtrue := M.lab := newlabel;
Es.true :== E.true }

FE — not E; E;.true:= E.false;
Es.false := E.true }
E— (E) E, .true := E.true;

Ey.false:= E.false }

E — id; relop id, (?if’ id;.place relop.op ids.place *goto’ E.t);

N — — —
<
ﬂ:
S

gen(’goto’ E.false) }
E — true gen(’goto’ E.true) }
E — false gen(’goto’ E.false) }
M — e gen(M.ab *:?) }

Obr. 8.15: Prekladové schéma pro zkracené vyhodnoceni booleovskych vyrazi

Pro kazdy rela¢ni operdtor se vygeneruje podminény skok na navésti E.true a nepodmi-
nény skok na navésti E.false. VSechny dalsi operace spocivaji pouze ve vhodném vytvaieni a
kombinovani navésti pro tyto dva skoky. Napriklad predpoklddejme, Ze mame vyraz ve tvaru
FE, and F,. Ma-li E; hodnotu false, bude mit i cely vyraz E hodnotu false a muzeme tedy pro
FE4.false pouzit hodnotu E.false. Ma-li E; hodnotu true, musime vyhodnotit jesté Es, takze
pouzijeme FE.true jako navésti prvniho ptrikazu pro Es. Pro vyhodnoceni Es pak jiz mizeme
pouzit stejnd névésti jako pro cely vyraz E. Podobné avaha plati i pro operator or. Pro vyraz ve
tvaru not F nepotiebujeme dokonce viibec zadny kéd, pouze vyménime ilohy atributt E.true
a E.false.

Priklad 8.6. Na zakladé schematu z obr. 8.15 mtizeme pro booleovsky vyraz a < b or ¢ <
d and e < f vygenerovat kdéd uvedeny na obr. 8.16. |

Kéd vygenerovany podle schématu z obr. 8.15 neni optimélni. Naptiklad na obr. 8.16 lze vy-
pustit druhy fadek, aniz se néjak ovlivni funkce programu. Vygenerovany kdéd lze optimalizovat
bud dodate¢né, nebo je mozné do piekladového schematu zaclenit akce, které budou uréité opti-
malizace provadét jiz béhem generovani. Casto lze kéd napiiklad vylepsit obracenim testované
podminky, napt. prepiSeme-li tieti fddek na obr. 8.16 do tvaru

L1: if ¢ >= d goto Lfalse

miizeme vypustit i nasledujici skok na navésti Lfalse.
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if a < b goto Ltrue
goto L1

L1: if ¢ < d goto L2
goto Lfalse

L2: if e < f goto Ltrue
goto Lfalse

Obr. 8.16: Zkraceny pieklad vyrazua < b or ¢ < d and e < f

V nékterych jazycich, jako je napt. jazyk C, se booleovské vyrazy mohou libovolné kombi-
novat s ostatnimi aritmetickymi vyrazy. Schéma pro preklad takovych kombinovanych vyrazi
musi zajistit prechod mezi reprezentaci tokem fizeni a ¢iselnou reprezentaci logickych hodnot.
Obr. 8.17 ukazuje dvé takova pravidla pro aritmeticky vyraz AFE a booleovsky vyraz BE.

AE — BE { BE.true := newlabel,
BE.false := newlabel;
templab := newlabel;

AFE .place := newtemp;
gen(BE.true *:’);
gen(AE.place ’:=> *1°);
gen(’goto’ templab);
gen(BE.false *:°);

en(AE.place ?:=? 20’);
gen(templab *:7) }

BE — AE { gen(’if’ AE.place <>’ ’0’ ’goto’ BE.true);
gen(’goto’ BE.false)}

<

Obr. 8.17: Pravidla pro pieklad smisenych booleovskych vyrazi

8.5 Prikazy pro zménu toku rizeni

Nyni se pokusime predvedené metody prekladu booleovskych vyrazu zaclenit do prekladu ridi-
cich prikazi. Budeme uvazovat piikazy generované nasledujici gramatikou:

S — if E then S,
| if E then S; else S,
| while F do S,

V téchto pravidlech je vzdy E booleovsky vyraz. Pti prekladu s uplnym vyhodnocenim bude
mit F syntetizovany atribut E.place, jméno proménné obsahujici hodnotu vyrazu, pii zkraceném
prekladu tokem fizeni bude mit E naopak dva dédicné atributy obsahujici navésti pro hodnotu
true (E.true) a false (E.false), stejné jako v predchazejicich odstavcich.

Prekladové schéma na obr. 8.18 vychézi z predpokladu, Ze booleovské vyrazy se prekladaji
zkracené. Pro vklddani navésti a skoki do ridicich konstrukci se zde pouzivaji nonterminaly M
a N s dédiénym atributem [ab oznacujicim jméno navésti pro definici nebo skok. Nonterminél
N zajistuje v Gplném piikazu if preskok ¢asti za else pii splnéni podminky.
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S — if E then M S, { E.true:= newlabel;
E.false := newlabel;
M.lab := E.true;
gen(E.false ?:7) }

S — if £ then M S; else N M Sy { E.true:= newlabel;
E.false := newlabel;
M;.lab := E.true;
Ms.lab := E.false;
N.lab := newlabel;
gen(N.lab ’>:?) }

S — while M; E do M, S; { M;.lab := newlabel,
Ms.lab := E.true;
gen(’goto’ Mj.lab);
gen(E.false 7:7) }

M — e { gen(M.ab’:?) }

N — ¢ { gen(’goto’ N.lab) }

Obr. 8.18: Piekladové schéma pro fidici prikazy

Priklad 8.7. UvaZzujme prikaz

while a < b do
if ¢ < d then

X =y + z
else
X 1=y -z

Na zakladé schémat z obr. 8.10, 8.15 a 8.18 mtizeme pro tento piikaz vygenerovat nasledujici
triadresovy kdd:

L1: if a < b goto L2
goto Lnext

L2: if ¢ < d goto L3
goto L4

L3: tl :=y + z
x :=tl
goto L1

L4: t2 :=y - z
X = t2
goto L1

Lnext:

Pokud obratime smér relaci v prvnim a tfetim rfddku, miZzeme vypustit za nimi nasledujici
nepodminéné skoky. |

8.6 Selektivni prikazy

Selektivni prikazy typu switch nebo case jsou dostupné v mnoha jazycich. Predstavuji vlastné
zobecnény priikaz if s vice variantami. Obecné maji tyto piikazy strukturu obdobnou jako na
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obr. 8.19. Vyraz E v zdhlavi selektivniho ptikazu se vyhodnoti a v pripadé, ze se jeho hodnota
rovnd nékteré z uvedenych konstant V;, provede se piikaz S; uvedeny za konstantou. V opacném
piipadé, pokud je uvedena varianta default, se provede implicitni pitkaz Sge.

switch £
begin
case V7 : S1
case V5 : S5
case V, : Sn
default : Sdef
end

Obr. 8.19: Struktura selektivniho prikazu

Selektivni piikaz mtizeme implementovat mnoha riznymi zptisoby v zavislosti na intervalu,
ve kterém lezi uvedené konstanty, velikosti mezer mezi konstantami (poc¢tu nevyuzitych hodnot
uvnit¥ intervalu mezi nejvétsi a nejmensi konstantou) a preferovanych vlastnostech vygenerova-
ného kédu (optimalizace na ¢as nebo velikost kédu). Obecné se pouzivaji ndsledujici metody:

e Posloupnost podminénych skoku. Tato nejjednodussi varianta je vyhodné pouze pii ma-
lém poctu polozek; kazdy podminény skok testuje jednu uvedenou variantu.

e Tabulka dvojic. Vytvorime vyhledavaci tabulku obsahujici vzdy hodnotu konstanty a
navesti zacatku prikazu pro tuto variantu. V tabulce pak miZeme vyhleddvat nékterou
z béznych metod. Neni-li hodnota vyrazu v tabulce nalezena, provede se implicitni varianta.
Pro velké pocty navésti se nékdy pouziva tabulek s rozptylenymi polozkami.

e Rozskokovd tabulka. V pripadé, ze hodnoty konstant dostatecné husté zaplhuji urcity
interval hodnot, napiiklad < %pmin,tmer >, mUzeme vytvorit pole navésti obsahujici v j-
tém prvku navésti pro hodnotu i,,;, + 7. Pfi vyhodnoceni selektivniho piikazu se nejprve
zjisti, zda hodnota vyrazu e lezi v intervalu < %yn, tmaez > a pokud ano, provede se nepiimy
skok na navésti ulozené v (e—i,p )-té polozce tabulky. Nevyuzité pozice v tabulce se zaplni
navétsim pro implicitni variantu nebo chybu.

V praxi se rovnéz pouzivaji modifikace uvedenych metod nebo jejich kombinace. Napiiklad
miizeme kromé podminéného skoku testujiciho rovnost hodnoty vyrazu s nékterou konstantou
vygenerovat zaroven odskok, je-li hodnota mensi, a dale pak testovat oddélené jiz mensi podmno-
ziny hodnot (jde vlastné o implementaci bindrniho vyhledavaciho stromu pomoci toku Fizeni).
Po vymezeni dostateéné kompaktni podmnoziny hodnot pak miZeme pro kone¢né vyhodnoceni
pouzit rozskokové tabulky.

Pieklad selektivniho piikazu do tiiadresového kédu mé strukturu jako na obr. 8.20. Po
vyhodnoceni vyrazu F se provede odskok na vlastni télo selektivniho ptikazu, ¢imz se preskoci
kéd vygenerovany pro jednotlivé varianty. Kazda varianta je pak oznacena navéstim a konci
skokem na prikaz néasledujici za selektivnim piikazem (V jazyce C se tento skok generuje pouze
pro explicitné zapsany piikaz break).

Cést kédu uvedeni mezi navéstimi test a next odpovida vlastnimu selektivnimu piikazu a jeji
struktura tedy zavisi na zvolené metodé piekladu. Pokud nechceme tento problém ftesit jiz pti



8.7. Backpatching 117

kéd pro vyhodnoceni E do proménné t

goto test
L1: kéd pro S
goto next
L2: koéd pro So
goto next

Ln: kéd pro S,

goto next

test:if t = V| goto L1
if t = V5, goto L2
if t =V, goto Ln

next:

Obr. 8.20: Pieklad selektivniho piikazu

generovani mezikédu, lze rozsitit mezikéd o specidlni piikazy reprezentujici selektivni ptikaz,
naprt. takto:

test: select t,Ldef
case Vi,L1
case Vo,L2

case V,,Ln
next:

Prikaz select mé jako parametr odkaz na misto, kde je uloZena hodnota vypocteného vyrazu
a naveésti pro implicitni variantu, piikaz case definuje hodnotu konstanty a névésti prislusného
ptikazu pro kazdou uvedenou variantu. Konec seznamu piikazi case je jednoduse rozpoznatelny
podle navésti, které musi vidy nasledovat. O skuteéné metodé prekladu se pak mtize rozhodnout
az pri generovani kédu, kdy lze napiiklad vyuzit nékterych specidlnich instrukei procesoru.

8.7 Backpatching

V predchozich odstavcich jsme si predvedli nékolik rdznych metod generovadni mezikédu pro
ridici prikazy. Nezabyvali jsme se v8ak vlastnim prifazenim adres pro jednotlivd navésti, obché-
zeli jsme jej pouzitim symbolickych jmen. Pti vicepriichodovém piekladu se toto prifazeni miize
provést v samostatném prichodu vygenerovanym kédem, kdy uz jsou zndmy vSechny vygenero-
vané instrukce i rozmisténi jednotlivych navésti. Pokud se ale preklad provadi jednopriichodové,
dostavame se velmi ¢asto do situace, kdy nezndme v uréitém bodé cilovou adresu névésti, nebot
kéd, ktery bude timto navéstim oznacen, jesté nebyl vygenerovan.

Tento problém miiZeme resit tak, ze nechdme adresu navésti prazdnou a udrzujeme seznam
adres, ze kterych se na kazdé takové navésti odkazujeme. V okamziku, kdy dosdhneme mista
obsahujiciho definici navésti, zpétné jeho adresu doplnime do vSech mist uvedenych v seznamu.
Tato metoda zpétnych oprav se nazyva backpatching. Implementaci si ukdzeme na jednoprtcho-
dovém prekladu ridicich prikazi s logickymi vyrazy vyhodnocovanymi zkracené.
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Budeme piedpokladat, ze generujeme ctvetice ulozené v poli; ndvésti pak budou indexy do
pole ¢tvéric. Adresa nasledujici volné ¢tverice bude uloZena v proménné nextquad. Pro manipu-
laci se seznamy navésti budeme pouzivat nasledujici podprogramy:

1. makelist(i) vytvoii novy seznam obsahujici pouze index i; vrati ukazatel na vytvoreny
seznam.

2. merge(p1,p2) spoji dva seznamy, na které ukazuje p; a py do jediného a vrati ukazatel na
takto vytvoreny novy seznam.

3. backpatch(p,i) vlozi i jako adresu navésti do vSech piikazi obsazenych v seznamu, na ktery
ukazuje p.
8.7.1 Booleovské vyrazy

Pfi prekladu booleovskych vyrazi doplnime do gramatiky nontermindl (marker) M, ktery bude
slouzit pro uschovani soucasné hodnoty ¢itace ¢tveric nextquad. Upravena gramatika, pro kterou
budeme déale vytvaret piekladové schéma, je nasledujici:

(1) E — E1 or M E2
(2) | E1 and M E2
(3) | not F;

(4) | (Br)

(5) | id; relop id2
(6) | true

(7) | false

(8) M — ¢

Nonterminal E pouziva syntetizované atributy truelist a falselist, obsahujici seznamy netpl-
nych instrukci s odskoky pri hodnoté vyrazu true a false. Sémantické akce vychazeji z nasledujici
uvahy: Napriklad je-li v pravidle E — E; and M E5 hodnota E; false, je i hodnota FE false,
takze vSechny prikazy v Fi.falselist se stanou Casti E.falselist. Je-li vSak F; true, musime
nejprve testovat Es, takze cilovou adresou pro instrukce v Fi.truelist musi byt adresa zacatku
kédu pro vyhodnoceni Es. Tu ziskAme pomoci markeru M, jehoz atribut M.quad obsahuje pravé
index prvniho prikazu pro Es. S pravidlem M — € je svazana sémantickd akce

{ M.quad := nextquad }

. Hodnota ¢éitacde nextquad uschovana timto nontermindlem bude slouzit pro zpétné opravy
adres v seznamu F.truelist v okamziku, kdy dosdhneme konce pravidla pro operator and. Celé
prekladové schéma, pro booleovské vyrazy je uvedeno na obr. 8.21.

Sémantickd akce (5) generuje dva skoky, podminény a nepodminény. Oba tyto skoky sméiuji
na dosud nezndmou adresu, proto se jejich adresy zaradi do seznamu FE.truelist a E.falselist.
V pravidlech (6) a (7) se reprezentuje konstanta true a false jako nepodminény skok, jehoz
adresa se opét zaradi do prislusného seznamu netplnych skokt; druhy seznam v tomto pripadé
bude prazdny. Uvedené schéma muize byt pouzito ptimo pii prekladu zdola nahoru, nebot vSechny
sémantické akce se vyskytuji na konci pravidel a mohou se tedy provadét zaroven s redukcemi.

Priklad 8.8. Uvazujme opét vyraz a<b or c<d and e<f jako v prikladu 8.6. Odpovidajici
ohodnoceny derivaéni strom je uveden na obr. 8.22 (ndzvy atributi jsou zde zkraceny). Pro
podvyraz a<b se na zakladé pravidla (5) vygeneruji dvé étverice
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(1) E— Ejor M Es { backpatch(E;.falselist, M.quad);
E.truelist := merge(E .truelist, Ey.truelist);
E.falselist := Ey.falselist }
(2) E— E,and M E, { backpatch(E .truelist, M.quad);
E.truelist := FEs.truelist;
E.falselist := merge(E;.falselist, Es.falselist) }

(3) E —not E; { E.truelist := E,.falselist;
E.falselist := Ej.truelist }
4 E—=(E)) { E.ruelist := E;.truelist;

E.falselist := E;.falselist }

(5) E —id; relop idy { E.truelist := makelist(nextquad);
E.falselist := makelist(nextquad + 1);
emit(’1if’ id;.place relop.op idy.place *goto _?);
emit(goto _) }

(6) E — true { E.truelist := makelist(nextquad);
E.falselist := nil;
emit(’goto _?) }

(7) E — false { E.falselist := makelist(nextquad);

E .truelist := nil,;
emit(’goto _’) }

(8) M —e { M.quad := nextquad }

Obr. 8.21: Prekladové schéma pro booleovské vyrazy s backpatchingem

100: if a < b goto _
101: goto _

Nonterminal M v pravidle (1) zaznamend hodnotu nextquad, kterd je nyni 102. Redukce
c<d na F podle pravidla (5) vygeneruje ¢tverice

102: if ¢ < d goto _
103: goto _

Nyni mame k dispozici nonterminal Fy z pravidla (2). Nésledujici marker M zaznamend

soucasnou hodnotu neztquad, tj. 104. Redukce e<f na E opét podle pravidla (5) vygeneruje
104: if y < f goto -
105: goto _

Déle nastane redukce podle pravidla £ — FE; and M FE,. Odpovidajici sémanticka akce
vola proceduru backpatch({102},104), ktera doplni adresu 104 do prikazu 102. Kone¢né redukce
podle pravidla E — E; or M Ej5 vola backpatch({101},102), kterd doplni adresu 102 do pfikazu
101. Tim dostaneme konec¢nou posloupnost piikazi ve tvaru

100: if a < b goto _
101: goto 102
102: if ¢ < d goto 104

103: goto _
104: if e < f goto _
105: goto _

pricemz pro nonterminadl FE reprezentujici cely vyraz budeme mit atributy FE.falselist =
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E.t = {100,104}
E.f = {103,105}

= |

or M.q=102

E.t = {100} € E.t = {104}
E.f = {101} }-f: |{1@
a/ <| \b AM.qlell E.t = {104}
E.t = {102} E.f = {105}
E.f = {103} A RN
N ¢ < %
<

Obr. 8.22: Ohodnoceny derivacni strom pro a<b or c<d and e<f

{103,105} a E.truelist = {100,104}. To znamend, ze cely vyraz méa hodnotu true, provedou-li
se skoky v prikazech 100 nebo 104, a hodnotu false, provedou-li se skoky v prikazech 103 nebo
105. Cilové adresy téchto skokt se doplni dale béhem piekladu v zavislosti na tom, co se ma
udélat pii které hodnoté vyrazu. |

8.7.2 Preklad ridicich prikazt

Nyni predvedeme, jakym zpiisobem se d& backpatching pouzit pti jednoprichodovém prekladu
fidicich prikazt. Pro pieklad budeme pouzivat nasledujici gramatiku:
(1) S — if £ then S

(2) | if £ then S else S
(3) | while F do S

(4) | begin L end

) |4

6) L—L;S

(7) | S

Nonterminal S oznacuje prikaz, L seznam prikazi, A pritazovaci prikaz a E booleovsky
vyraz. Pro booleovsky vyraz pouzijeme vysledki piedchoziho odstavce, struktura prifazovaciho
ptikazu, ptfipadné dalsich jednoduchych piikazti nas nyni nebude zajimat.

Pro preklad zvolime opét ten pristup, ze budeme zpétné dopliiovat adresy skokt v tom oka-
mziku, kdy dosdhneme jejich cilového piikazu. Kromé dvou seznamit adres pro booleovské vyrazy
budeme rovnéz potfebovat seznam adres skok na kéd, ktery néasleduje za prikazy generovanymi
nontermindly S a L; na tento seznam bude ukazovat atribut neztlist.

Pti prekladu piikazu S — while E do S} budeme potiebovat dvé navésti: jedno pro oznaceni
zaCatku celého prikazu S a jedno pro télo cyklu S;. Adresy téchto navésti opét zaznamename
pomoci dvou vyskytt markeru M na piislusnych pozicich v pravidle:

S — while M1 FE do M2 Sl
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S nonterminalem M bude opét svazano pravidlo, které do atributu M.quad uloZi hodnotu
Citace nextquad. Po zpracovani téla S; se fizeni vraci na zacatek cyklu, takze pii redukci
while M; E do M, S; na S piepiSeme cilové adresy skokt ze seznamu S7.nextlist na M .quad.
Vzhledem k tomu, Ze poslednim piikazem S| nemusi byt skok, musime rovnéz za télo S; doplnit
explicitni skok na zac¢atek kédu pro E. Nakonec do prikazi v seznamu E.truelist doplnime ad-
resu zaCatku St, tj. Ms.quad a E.falselist se stane hodnotou atributu S.nextlist celého prikazu

S.
vygenerovany z S vlozit skok pres kéd pro So. K tomu vyuzijeme dal§tho markeru N s atributem
N.neztlist, seznamem obsahujicim pouze adresu ctverice s piikazem goto _, ktery vygeneruje

sémanticka akce spojena s N. Uplné piekladové schéma pro ¥idici piikazy je uvedeno na obr.
8.23.

(1) S —if E then M; S; N else M, Sy
{ backpatch(E.truelist, M;.quad);
backpatch(E.falselist, Ms.quad);
S.nextlist :== merge(S1.nextlist, merge(N.nextlist, Sy.nextlist)) }

(2) N —e { N.nextlist := makelist(nextquad);
emit(’goto _’) }
(3) M—e { M.quad := nextquad }

(4) S —if E then M S,
{ backpatch(E.truelist, M.quad);
S.nextlist :== merge(E. falselist, S1.nextlist) }
(5) S — while M; E do M, Sl
{ backpatch(Sy.nextlist, M;.quad);
backpatch(E.truelist, Ms.quad);
S.nextlist :== E.falselist;
emit(’goto’ M.quad) }
(6) S — begin L end { S.neztlist := L.nextlist }
(1) S—A { S.nestlist ;= nil }
8) L—Li; MS { backpatch(Ly.nextlist, M.quad);
L.nextlist := S.nextlist }
9 L—S { L.nextlist := S.nextlist }

Obr. 8.23: Prekladové schéma pro tidici prikazy s backpatchingem

Pri zpracovani navésti a prikazi skoku jako soucasti zdrojového jazyka je tieba provadét
navic uréité kontroly, napriklad zda existuje pravé jedna definice navésti, nebo zda cilova adresa
skoku nemiii dovniti slozené konstrukce. Nékteré jazyky, jako napt. Pascal, dale vyzaduji, aby
vSechna névésti byla predem deklarovana.

Pokud prekladac rozpozna piikaz skoku, napi. goto L, musi zkontrolovat, zda je v rozsahu
tabulky symboli a prifadi se mu jako atribut seznam tvoreny adresou vygenerované ctverice
s prikazem skoku. P¥i vSech dalsich vyskytech navésti v piikazu skoku jesté pred jeho definici se
do tohoto seznamu pouze pridavaji adresy odpovidajicich skokovych instrukci. V okamziku, kdy
se vyskytne definice takto jiz pouzitého navésti, zavold se procedura backpatch, které se preda
seznam nedokonéenych skokovych instrukci a soucasna hodnota nextquad. Hodnota nextquad se
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rovnéz ulozi do tabulky symboll jako skutecnd adresa navésti, kterd se pak miize v nasledujicich
prikazech skoku pouzit piimo.

8.7.3 Volani podprogramaii

Podprogramy jsou tak dilezité a casto pouzivané programové konstrukce, ze je nutné, aby pro
volani a navraty z podprogramt generoval pirekladac¢ co nejefektivnéjsi kéd. V nékterych piipa-
dech se mohou akce spojené s predavanim fizeni mezi podprogramy provadét ve spolupraci se
systémem ftizeni béhu programu.

Jak jiz bylo uvedeno v kapitole 6, volani podprogramu je obvykle standardizované ve tvaru
urcité volaci posloupnosti. I kdyz se volaci posloupnosti od sebe lisi i pro jednotlivé implementace
jednoho programovaciho jazyka, jsou obvykle tvoreny nasledujicimi akcemi:

Je-li zavolan podprogram, musi se pridélit prostor pro aloka¢ni zdznam volaného podpro-
gramu. Musi se vyhodnotit pfedavané argumenty a dat je k dispozici volanému podprogramu
na urc¢itém zndmém misté. Déle je tfeba upravit vazebni ukazatele tak, aby mél volany podpro-
gram zajistén pristup ke spravnym datim v nadrazenych blocich. Stav volajiciho podprogramu
musi byt ulozen tak, aby mohl byt znovu obnoven pii navratu. Na zndmé misto se také ulozi
navratova adresa, misto, na které se vrati fizeni po ukonceni volaného podprogramu. Navratova
adresa je obvykle misto néasledujici za piikazem volani. Nakonec se musi vygenerovat skok na
zacatek volaného podprogramu.

Pti navratu z podprogramu se rovnéz museji provést urcité pevné stanovené akce. Je-li pod-
program funkci, je tfeba ulozit na znamé misto vysledek. Dale se musi obnovit aktivaéni zdznam
volajictho podprogramu a provést skok na navratovou adresu.

Merzi tikoly volajiciho a volaného podprogramu neni z4dn4 piesna hranice. Casto se tyto tikoly
rozdéluji na zakladé vlastnosti zdrojového jazyka, cilového pocitace a pozadavkt operac¢niho
systému.
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