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Kapitola 1

Základní pojmy

V této kapitole se budeme zabývat obecným popisem èinnosti a struktury pøekladaèe, jeho
komunikace s okolím a nìkterými podpùrnými prostøedky pou¾ívanými pøi výstavbì pøekladaèù.

1.1 Úvod

Pøekladaè je obvykle program, který ète zdrojový program (source program) a pøevádí ho do
ekvivalentního cílového programu (object program). Zdrojový program je napsaný ve zdrojovém
jazyce, cílový program je v cílovém jazyce. Dùle¾itou èástí tohoto procesu pøekladu jsou diagnos-
tické zprávy, kterými pøekladaè informuje u¾ivatele napøíklad o pøítomnosti chyb ve zdrojovém
programu. Techniky pøekladaèù se pou¾ívají i pro realizaci poèítaèových architektur specializo-
vaných na vy¹¹í programovací jazyky (Modula, Lisp, Prolog). V tomto uèebním textu ale budeme
pojem pøekladaè pou¾ívat pouze pro program. Typickým zdrojovými jazyky budou programo-
vací jazyky jako Modula-2, Pascal nebo C; typickým cílovým jazykem pro nás bude strojový
kód nebo jazyk asembleru nìjakého poèítaèe.

1.1.1 Vývoj technik strojového pøekladu

První poèítaèe byly velmi jednoduché, napøíklad poèítaè Mark 1 z roku 1948 mìl pouze sedm
instrukcí a 32 slov hlavní pamìti. Pro takový poèítaè postaèovalo vkládání programù pomocí
posloupností binárních èíslic. S pøíchodem slo¾itìj¹ích poèítaèù se roz¹iøovaly také instrukèní
soubory a koncem 40. let bylo poukázáno na to, ¾e pøevod mnemonických názvù instrukcí do
binárního kódu mù¾e být proveden pomocí poèítaèe. Programy, které to provádìly, se nazývaly
asemblery a pøíslu¹ný mnemotechnický kód jazyk asembleru.

Dal¹í krok spoèíval v zavedení autokódù, které umo¾òovaly reprezentovat jednou instrukcí
nìkolik strojových operací. Programy zaji¹»ující jejich pøeklad se ji¾ nazývaly pøekladaèe, nebo
také kompilátory. Jedním z pou¾ívaných autokódù byl napøíklad MAT pro poèítaè Minsk-22,
jeho¾ mnemotechnické kódy byly odvozené z èeských názvù operací.

Pojem pøekladaè se pou¾ívá od zaèátku 50. let, kdy se zaèaly vyvíjet u¾ivatelsky oriento-
vané programovací jazyky vy¹¹í úrovnì, podstatnì ménì závislé na strojovém kódu konkrétního
poèítaèe. V tu dobu v¹ak je¹tì vládla v¹eobecná skepse nad pou¾itelností \automatického pro-
gramování," jak se tehdy programování ve vy¹¹ích jazycích nazývalo. První jazyky tohoto typu
(napø. FORTRAN) a autokódy, ze kterých se vyvinuly, v¹ak byly silnì poznamenány tehdy
existujícími instrukèními soubory poèítaèù. Napøíklad FORTRAN IV umo¾òoval práci pouze

1
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s trojrozmìrnými poli, nebo» jeho první implementace byla provedena na poèítaèi IBM 709,
který mìl pouze tøi indexové registry. Dokonce i jazyk C, který se objevil uprostøed 70. let, má
nìkteré konstrukce (napø. operátor inkrementace ++) zavedené díky dostupnosti ekvivalentních
instrukcí pùvodního cílového poèítaèe PDP-11.

Algol 60, navr¾ený ve skuteènosti ji¾ v roce 1958, pøinesl dal¹í nový pøístup. Byl navr¾en
s ohledem na øe¹ení konkrétních problémù a potlaèoval otázky týkající se mo¾ností pøekladu na
konkrétních poèítaèích. Umo¾òoval napøíklad u¾ití lokálních promìnných a rekurzivních volání
procedur. Ji¾ se nezabýval tím, jak provést pøeklad na poèítaèi s jediným spoleèným adresovým
prostorem a jedinou instrukcí skoku do podprogramu. Tento pøístup je v moderních programo-
vacích jazycích bì¾ný. Jazyky jako Pascal, Modula-2 a Ada byly navr¾eny nezávisle na jakékoliv
konkrétní architektuøe.

Moderní jazyky vysoké úrovnì svým obvykle struèným zápisem umo¾òují zvý¹it produkti-
vitu práce programátora, poskytují rùzná sémantická omezení (napø. typovou kontrolu), kte-
rými se dají redukovat logické chyby v programech, a zjednodu¹ují ladìní programù. Dal¹í velmi
významnou vlastností souèasných programovacích jazykù je mo¾nost vytváøení strojovì nezá-
vislých programù, které se dají pøená¹et i mezi principiálnì rùznými architekturami poèítaèù.
Jejich nevýhodou je rychlost pøekladu (typicky 2{10 krát ni¾¹í ne¾ u ruènì psaných programù
v jazyce asembleru) a velikost, jak pøekladaèe, tak pøelo¾eného kódu. Tyto nevýhody jsou v¹ak
redukovány s rozvojem moderních poèítaèových architektur. V oblasti návrhu a implementace
jazykù se nyní èasto dostáváme do zcela opaèné situace, ne¾ jaká byla na poèátku vývoje jazykù,
kdy jsou navrhovány procesory ji¾ s ohledem na pøeklad konkrétních jazykù (existují napøíklad
specializované procesory pro Lisp, Pascal nebo Modulu).

Teorie pøekladu a formálních jazykù dnes umo¾òuje bì¾nì pou¾ívané jazyky pøekládat bez
obtí¾í. Pro automatickou výstavbu pøekladaèù je k dispozici mnoho specializovaných prostøedkù.
Zatímco na vývoj prvního pøekladaèe jazyka FORTRAN bylo tøeba 18 \èlovìkorokù," nyní je
vytvoøení jednoduchého pøekladaèe jazyka Pascal zvládnutelné i pro studenta vysoké ¹koly.

1.1.2 Pøístupy ke strojovému pøekladu

Máme-li program napsaný v nìkterém vy¹¹ím programovacím jazyce, existuje nìkolik mo¾ných
pøístupù k jeho spu¹tìní. Buï mù¾eme program pøevést do ekvivalentního programu ve strojo-
vém kódu poèítaèe | pøekladaèe tohoto typu se oznaèují názvem kompilátory nebo kompilaèní
pøekladaèe, nebo mù¾eme napsat program, který bude interpretovat pøíkazy zdrojového jazyka
tak, jak jsou napsané, a pøímo provádìt odpovídající akce. Programy realizující druhý pøístup
se nazývají interprety nebo interpretaèní pøekladaèe. Obrázky 1.1 a 1.2 pøedstavují schémata
èinnosti obou typù pøekladaèù.

Výhodou kompilace je, ¾e analýza zdrojového programu a jeho pøeklad se provádìjí jen
jednou, i kdy¾ mù¾e jít o èasovì dosti nároèný proces. Dále ji¾ spou¹tíme pouze ekvivalentní
program ve strojovém kódu, který je výsledkem pøekladu. Nevýhodou je nìkdy dosti obtí¾né
hledání chyb ve zdrojovém programu, pokud máme pouze informace o místu chyby vyjádøené
v pojmech strojového jazyka (adresy, výpisy obrazu pamìti). Moderní pøekladaèe v¹ak èasto
vytváøejí zároveò s cílovým kódem i pomocné datové struktury, které umo¾òují provádìt ladìní
programu pøímo na úrovni zdrojového jazyka | provádìt program po jednotlivých pøíkazech,
vypisovat hodnoty promìnných nebo posloupnost volání funkcí a hodnot jejich parametrù.

Kód generovaný kompilaèním pøekladaèem nemusí být obecnì ekvivalentní se strojovým kó-
dem nìjakého konkrétního poèítaèe. Obecnì mù¾eme cílové kódy podle jejich vztahu k urèitému
procesoru a operaènímu systému rozdìlit takto:
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Obr. 1.1: Kompilaèní pøekladaè

� Èistý strojový kód. Jedná se o strojový kód konkrétního poèítaèe bez pøedpokladu existence
urèitého operaèního systému nebo knihoven. Èistý strojový kód obsahuje pouze instrukce
z instrukèního souboru poèítaèe, pro který jsou pøekládané programy urèeny. Tento pøístup
je velmi øídký, obèas se pou¾ívá pro jazyky urèené k vytváøení systémových programù
(napø. jader operaèních systémù, které pracují autonomnì bez dal¹í programové podpory).

� Roz¹íøený strojový kód. Tento typ zahrnuje kromì instrukcí daných architekturou proce-
soru také podprogramy operaèního systému a podpùrné knihovní podprogramy (napø. pro
matematické funkce). Roz¹íøený strojový kód se dá pova¾ovat za kód virtuálního poèítaèe,
tvoøeného kombinací konkrétního technického a programového vybavení nìjakého poèí-
taèe. Pomìr obou slo¾ek se mù¾e u konkrétních implementací li¹it, napøíklad pøekladaè
jazyka FORTRAN obvykle vyu¾ívá knihoven pouze pro vstupy a výstupy a pro matema-
tické funkce, zatímco velká èást moderních pøekladaèù pracuje s operacemi pro bitová pole,
volací posloupnosti procedur a funkcí nebo pro dynamické pøidìlování pamìti.

� Virtuální strojový kód. Nejobecnìj¹í forma strojového kódu obsahuje pouze virtuální in-
strukce, které nejsou závislé na ¾ádné konkrétní architektuøe nebo konkrétním operaèním
systému. Tato forma umo¾òuje vytváøet pøenositelné pøekladaèe; pøi pøenosu staèí pouze
napsat interpret virtuálního kódu. Pøíkladem takového pøekladaèe je Wirthùv Pascal P, je-
ho¾ výstupem je tzv. P-kód pro virtuální zásobníkový poèítaè. Velice rychlá pøenositelnost
takového pøekladaèe mo¾ná byla jedním z dùvodù velké popularity Pascalu.

Dal¹í vlastností cílového kódu, který podstatnì ovlivòuje slo¾itost návrhu kompilaèního pøe-
kladaèe, je jeho formát. Pro cílový kód se nejèastìji pou¾ívá jeden z následujících formátù:

� Symbolický formát. Cílový program v symbolickém formátu má obvykle tvar zdrojového
souboru v jazyce asembleru. V tomto pøípadì je znaènì ulehèena práce pøekladaèe, nebo»
se nemusí zabývat napøíklad øe¹ením dopøedných odkazù v programu nebo pøidìlováním
adres pro data. Tento pøístup je èastý pod operaèním systémem Unix a je vhodný zejména
tam, kde chceme pøekladaè vyu¾ívat k vytváøení programù pro jiný poèítaè, ne¾ na kterém
pøekladaè bì¾í (tzv. køí¾ový pøekladaè). I pøes uvedené výhody se v¹ak nedoporuèuje, pro-
to¾e se tak silnì zpomaluje pøeklad (je tøeba provést konverzi vnitøních datových struktur
na text a ten musí zase asembler znovu analyzovat). Pro úèely kontroly vygenerovaného
kódu je v¹ak vhodné, kdy¾ pøekladaè dovede kód vypsat v symbolickém tvaru.
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� Relokatibilní binární formát. Tento formát obsahuje cílový kód v binárním tvaru, ov¹em
bez vyøe¹ených odkazù na externí symboly a pouze s adresami, poèítanými relativnì od za-
èátku nìjakého stanoveného úseku. Takový tvar je typický pro výstup z asembleru, tak¾e se
u¹etøí jeden krok následného zpracování cílového kódu. Symbolický a relokatibilní binární
formát umo¾òují modulární pøeklad, odkazy na moduly pøekládané z jiných jazykù a vy-
u¾ívání podpùrných knihoven podprogramù. K tomu v¹ak vy¾adují dodateèné zpracování
spojovacím programem.

� Absolutní binární formát (Load-and-Go). Program v absolutním binárním tvaru je pøekla-
daèem ihned po pøekladu spu¹tìn. Tím se obejde pomalá fáze sestavování spustitelného
programu za cenu omezené dostupnosti vazeb na externí knihovny. Navíc je pro ka¾dé
spu¹tìní programu nutný jeho opìtovný pøeklad. Tento pøístup je výhodný pro studentské
programy a pro ladìní, kdy se pøedpokládá èastìj¹í pøeklad ne¾ spou¹tìní programù.

- -

?

program Výsledky

Data

Zdrojový
Interpret

Obr. 1.2: Interpretaèní pøekladaè

Interpretace je mnohem pomalej¹í ne¾ kompilace, nebo» je tøeba analyzovat zdrojový pøíkaz
poka¾dé, kdy¾ na nìj program narazí. Pro pomìr mezi rychlostí interpretovaného a kompilo-
vaného programu se uvádìjí hodnoty mezi 10:1 a¾ 100:1, v závislosti na konkrétním jazyce.
Interprety bývají také nároèné na pamì»ový prostor, nebo» i pøi bìhu programu musí být stále
k dispozici celý pøekladaè.

Interprety v¹ak mají i své výhody oproti kompilaèním pøekladaèùm. Pøi výskytu chyby máme
v¾dy pøesné informace o jejím výskytu a mù¾eme pomìrnì rychle odhalit její pøíèinu. Tento pøí-
stup je tedy vhodný zvlá¹tì pøi ladìní programù. Interprety umo¾òují modi�kaci textu programu
i bìhem jeho èinnosti, co¾ se vyu¾ívá èasto u jazykù jako je Prolog nebo LISP. U jazykù, které
nemají blokovou strukturu (napø. BASIC, APL), se mù¾e zmìnit nìkterý pøíkaz, ani¾ by se musel
znovu pøekládat zbytek programu. Interprety se dále pou¾ívají tam, kde se mohou typy objektù
dynamicky mìnit v prùbìhu provádìní programu | typickým pøíkladem je jazyk Smalltalk-80.
Jejich zpracování je pro kompilaèní pøekladaèe znaènì obtí¾né. Interpretaèní pøekladaèe bývají
znaènì strojovì nezávislé, nebo» negenerují strojový kód. Pro pøenos na jiný poèítaè obvykle
postaèí interpret znovu zkompilovat.

Uvedené dva pøístupy jsou v¹ak extrémní, mnoho pøekladaèù vyu¾ívá spí¹e jejich kombinace.
Nìkteré interpretaèní pøekladaèe napøíklad nejdøíve pøevedou zdrojový program do nìjakého
vnitøního tvaru (v nejjednodu¹¹ím pøípadì alespoò nahradí klíèová slova jejich binárními kódy)
a ten potom interpretují. Výsledné øe¹ení je kompromisem mezi èasovì nároèným pøekladem
kompilovaného a pomalým bìhem interpretovaného programu.
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Výbìr vhodného pøístupu, zda kompilovat nebo interpretovat, závisí obvykle na povaze ja-
zyka a prostøedí, ve kterém se pou¾ívá. Pro èasovì nároèné matematické výpoèty se pou¾ívají
kompilaèní pøekladaèe, naopak pro úèely výuky jazykù nebo na malých mikropoèítaèích se dává
pøednost interpretaci (typickými pøíklady takových jazykù jsou BASIC, LOGO nebo Smalltalk-
80). Pro jazyk LISP se èasto pou¾ívá zároveò obou pøístupù, nebo» jeho kompilace je èasovì
znaènì nároèná a kompilovaný program nemá dostateèné prostøedky pro o¹etøení chyb. Inter-
pretaèní pøeklad se také bì¾nì u¾ívá u rùzných pøíkazových jazykù, kdy se oèekává okam¾ité
provedení pøíkazu | pøíkladem mohou být dotazovací databázové jazyky jako SQL nebo ja-
zyky øídicích programù, umo¾òující spou¹tìní programù a komunikaci s operaèním systémem
poèítaèe, napø. sh nebo csh v systému Unix.

Tento uèební text je orientován pøevá¾nì na kompilaèní pøekladaèe, i kdy¾ mnoho uvedených
algoritmù je mo¾né pou¾ít také pøi psaní interpretu. V obou pøípadech bývá stejná analýza
zdrojového kódu a èasto bývají podobné i metody hledání nejefektivnìj¹ího kódu pro interpretaci
s metodami generování cílového kódu.

1.1.3 Dal¹í pou¾ití pøekladaèù

Techniky pøekladaèù se samozøejmì nejèastìji pou¾ívají pro pøekladaèe programovacích jazykù.
Mají v¹ak mnohem ¹ir¹í vyu¾ití i v jiných oblastech. Mnoho podpùrných programových pro-
støedkù, které manipulují se zdrojovým programem, provádí rovnì¾ jistý druh analýzy. Tyto
prostøedky zahrnují napøíklad:

� Strukturované editory. Strukturovaný editor má jako vstup posloupnost pøíkazù pro vybu-
dování zdrojového programu. Struktorovaný editor neprovádí pouze funkce pro vytváøení
a modi�kaci textu jako bì¾ný textový editor, ale analyzuje navíc text programu a vkládá
do nìj vhodnou hierarchickou strukturu. Strukturovaný editor tedy mù¾e plnit je¹tì dal¹í
úkoly, které jsou u¾iteèné pøi pøípravì programu. Mù¾e napøíklad kontrolovat, zda je vstup
správnì syntakticky zapsán, mù¾e automaticky doplòovat klíèová slova (napø. kdy¾ u¾iva-
tel napí¹e while, doplní editor odpovídající do a pøipomene u¾ivateli, ¾e mezi nimi musí
být logický výraz) nebo mù¾e pøecházet z klíèového slova begin nebo levé závorky na
odpovídající end nebo pravou závorku. Navíc výstup takového editoru je èasto podobný
výstupu analytické èásti pøekladaèe.

� Formátovací programy. Formátovací program (pretty printer) analyzuje program a tiskne
ho takovým zpùsobem, aby byla zøetelná jeho struktura. Napøíklad poznámky mohou být
vyti¹tìny jiným typem písma a pøíkazy mohou být odsazeny v závislosti na úrovni jejich
zanoøení v hierarchické struktuøe pøíkazù.

� Programy pro sazbu textù. Programy pro sazbu textù umo¾òují kombinovat text knihy,
èlánku nebo dopisu s pøíkazy, které zaji¹»ují èlenìní na odstavce, kapitoly, zmìnu typu a
velikosti písma, vytváøení obsahu nebo indexu, speciální sazbu matematických textù nebo
dokonce sazbu not nebo ¹achových partií. Typickým zástupcem této tøídy programù jsou
TEX a LATEX [12, 13], kterými byl pøipraven tento uèební text.

Zdrojovým jazykem pøekladaèe nemusí být v¾dy nìjaký programovací jazyk. Mù¾e se jednat
také o nìkterý pøirozený jazyk (napø. angliètinu), speciální jazyk popisující strukturu køemí-
kového integrovaného obvodu nebo strukturu gra�ckých informací, které se mají zobrazit na
tiskárnì. Cílovým kódem takového pøekladaèe pak mù¾e být tøeba jiný pøirozený jazyk, maska
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integrovaného obvodu nebo posloupnost pøíkazù pro ovladaè laserové tiskárny. Programovacím
jazykem tohoto typu je napøíklad PostScript [2], který se pou¾ívá pro vytváøení gra�ky, nebo
Metafont [11], kterým se de�nují tvary znakù pou¾ívaných pøi sazbì textù pøipravených progra-
mem TEX. Tyto jazyky mají i prostøedky pro vytváøení cyklù, podmínìných pøíkazù nebo pro
de�nování vlastních procedur nebo funkcí.

V dal¹ích kapitolách se budeme vìnovat výhradnì klasickým pøekladaèùm, opìt s tím, ¾e
uvedené techniky jsou pou¾itelné i v jiných oblastech, zejména techniky analýzy zdrojového
textu.

1.2 Struktura pøekladaèe

Pøekladaè musí provádìt dvì základní èinnosti: analyzovat zdrojový program a vytváøet k nìmu
odpovídající cílový program. Analýza spoèívá v rozkladu zdrojového programu na jeho základní
souèásti, na základì kterých se bìhem syntézy vybudují moduly cílového programu. Obì èásti
pøekladaèe, analytická i syntetická, vyu¾ívají ke své èinnosti spoleèné tabulky.

Analýza zdrojového programu pøi pøekladu probíhá na následujících tøech úrovních:

� Lexikální (lineární) analýza. Zdrojový program vstupuje do procesu pøekladu jako posloup-
nost znakù. Tato posloupnost se ète lineárnì zleva doprava a sestavují se z ní lexikální
symboly (tokens) jako konstanty, identi�kátory, klíèová slova nebo operátory.

� Syntaktická (hierarchická) analýza. Z posloupnosti lexikálních symbolù se vytváøejí hie-
rarchicky zanoøené struktury, které mají jako celek svùj vlastní význam, napø. výrazy,
pøíkazy, deklarace nebo program.

� Sémantická analýza. Bìhem sémantické analýzy se provádìjí nìkteré kontroly, zaji¹»ující
správnost programu z hlediska vazeb, které nelze provádìt v rámci syntaktické analýzy
(napø. kontrola deklarací, typová kontrola apod.).

Uvedené èlenìní na úrovnì analýzy vychází z toho, ¾e bì¾né programovací jazyky jsou z hle-
diska Chomského klasi�kace typu 1, tj. kontextové. Pro pøímou analýzu kontextových jazykù do-
sud nebyly vyvinuty | na rozdíl od jazykù bezkontextových | dostateènì efektivní prostøedky.
Proto se na ka¾dé z tìchto úrovní pou¾ívají speciální metody speci�kace i implementace, které
vyu¾ívají vlastností jazykù pøíslu¹ných typù, tj. lineární analýza se provádí prostøedky pro ana-
lýzu regulárních jazykù a hierarchická analýza prostøedky pro analýzu bezkontextových jazykù.
Pro sémantickou analýzu se obvykle vyu¾ívá nìkterá modi�kace atributových gramatik, vìt¹í
èást sémantické analýzy v¹ak bývá implementována pøímo prostøedky jazyka, jím¾ je realizován
pøekladaè.

1.2.1 Lexikální analýza

Fáze lexikální analýzy (lexical analysis, scanning) ète znaky zdrojového programu a sestavuje je
do posloupnosti lexikálních symbolù, v ní¾ ka¾dý symbol pøedstavuje logicky související posloup-
nost znakù jako identi�kátor nebo operátor obdobný :=. Posloupnost znakù tvoøících symbol se
nazývá lexém (lexeme).

Po lexikální analýze znakù napø. v tomto pøiøazovacím pøíkazu

pozice := poèátek + rychlost * 60 (1.1)

by se vytvoøily následující lexikální jednotky:
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Obr. 1.3: Struktura analytické èásti pøekladaèe

1. identi�kátor pozice

2. symbol pøiøazení :=

3. identi�kátor poèátek

4. operátor +

5. identi�kátor rychlost

6. operátor *

7. èíslo 60

Symboly, které zahrnují celou tøídu lexikálních jednotek (identi�kátor, èíslo, øetìzec), jsou
reprezentovány obvykle jako dvojice <druh symbolu, hodnota>, pøièem¾ druhá èást dvojice
mù¾e být pro nìkteré symboly prázdná. Výstupem lexikálního analyzátoru pro pøíkaz (1.1) by
tedy mohla být posloupnost

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

Mezery, konce øádkù a poznámky oddìlující lexikální symboly se obvykle bìhem lexikální
analýzy vypou¹tìjí.
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1.2.2 Syntaktický analyzátor

Syntaktická analýza (parsing, syntax analysis) spoèívá v sestavování lexikálních jednotek ze zdro-
jového programu do gramatických frází, které pøekladaè pou¾ívá pro syntézu výstupu. Grama-
tické fráze zdrojového programu se obvykle reprezentují derivaèním stromem obdobným stromu
na obr. 1.4.

      
`````̀

      
`````̀

````
`̀.      

identi�kátor výraz:=

výrazvýraz

identi�kátor

+

poèátek

pøíkaz
pøiøazovací

*výraz výraz

identi�kátoridenti�kátor

rychlost 60

pozice

Obr. 1.4: Derivaèní strom pro výraz pozice:=poèátek+rychlost*60

Ve výrazu poèátek+rychlost*60 je fráze rychlost*60 logickou jednotkou, nebo» podle
bì¾ných matematických konvencí pro aritmetické výrazy se násobení provádí pøed sèítáním.
Vzhledem k tomu, ¾e za výrazem poèátek+rychlost následuje *, nevytváøí tento výraz v situaci
na obr. 1.4 frázi.

Hierarchická struktura programu se obvykle vyjadøuje pomocí rekurzivních pravidel, za-
psaných ve formì bezkontextové gramatiky. Napøíklad pro de�nici èásti výrazu mù¾eme mít
následující pravidla:

výraz -> identifikátor (1)

výraz -> èíslo (2)

výraz -> výraz + výraz (3)

výraz -> výraz * výraz (4)

výraz -> ( výraz ) (5)

Pravidla (1) a (2) jsou (nerekurzivní) základní pravidla, zatímco (3){(5) de�nují výraz po-
mocí operátorù aplikovaných na jiné výrazy. Podle pravidla (1) jsou tedy poèátek a rychlost

výrazy. Podle pravidla (2) je 60 výraz, zatímco z pravidla (4) mù¾eme nejprve odvodit, ¾e
rychlost*60 je výraz a koneènì z pravidla (5) také poèátek+rychlost*60 je výraz.

Podobným zpùsobem jsou de�novány pøíkazy jazyka, jako napø.:

pøíkaz -> identifikátor := výraz

pøíkaz -> while ( výraz ) do pøíkaz (1.2)
pøíkaz -> if ( výraz ) then pøíkaz

Dìlení na lexikální a syntaktickou analýzu je dosti volné. Obvykle vybíráme takové rozdìlení,
které zjednodu¹uje èinnost analýzy. Jedním z faktorù, které pøitom uva¾ujeme, je to, zda jsou
konstrukce zdrojového jazyka regulární nebo ne. Lexikální jednotky lze obvykle popsat jako
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regulární mno¾iny, zatímco konstrukce vytvoøené z lexikálních jednotek ji¾ vy¾adují obecnìj¹í
pøístupy.

Typickou regulární konstrukcí jsou identi�kátory, popsané obvykle jako posloupnosti pís-
men a èíslic zaèínající písmenem. Bì¾nì rozpoznáváme identi�kátory jednoduchým prohlí¾ením
vstupního textu, v nìm¾ oèekáváme znak, který není písmeno ani èíslice, a potom seskupíme
v¹echna písmena a èíslice nalezené a¾ do tohoto místa do lexikální jednotky pro identi�kátor.
Znaky takto shromá¾dìné zaznamenáme do tabulky (tabulky symbolù) a odstraníme je ze vstu-
pu tak, aby mohlo pokraèovat zpracování dal¹ího symbolu.

Tento zpùsob lineárního prohledávání na druhé stranì není dostateèný pro analýzu výrazù
nebo pøíkazù. Nemù¾eme napøíklad jednodu¹e kontrolovat dvojice závorek nebo klíèových slov
begin a end v pøíkazech bez zavedení jakéhosi druhu hierarchické struktury na vstupu.

Derivaèní strom na obr. 1.4 popisuje syntaktickou strukturu vstupu, ale obsahuje informace,
které nejsou dùle¾ité pro dal¹í prùbìh pøekladu. Mnohem bì¾nìj¹í vnitøní reprezentaci této
syntaktické struktury dává syntaktický strom na obr. 1.5(a). Syntaktický strom je zhu¹tìnou
reprezentací derivaèního stromu; operátory v nìm vystupují jako vnitøní uzly a operandy tìchto
operátorù jsou následníky jejich pøíslu¹ných uzlù.

1.2.3 Sémantická analýza

Fáze sémantické analýzy zpracovává pøedev¹ím informace, které jsou uvedeny v deklaracích,
ukládá je do vnitøních datových struktur a na jejich základì provádí sémantickou kontrolu pøí-
kazù a výrazù v programu. K identi�kaci operátorù a operandù tìchto výrazù a pøíkazù vyu¾ívá
hierarchickou strukturu, urèenou ve fázi syntaktické analýzy.

Dùle¾itou slo¾kou sémantické analýzy je typová kontrola. Kompilátor zde kontroluje, zda
v¹echny operátory mají operandy povolené speci�kací zdrojového jazyka. Mnoho de�nic pro-
gramovacích jazykù napøíklad vy¾aduje, aby kompilátor hlásil chybu, kdykoliv je reálné èíslo
pou¾ito jako index pole. Speci�kace jazyka v¹ak mù¾e dovolit nìkteré implicitní transformace
operandù, napøíklad pøi aplikaci binárního aritmetického operátoru na celoèíselný a reálný ope-
rand. V tomto pøípadì mù¾e kompilátor po¾adovat konverzi celého èísla na reálné.

Jsou-li napø. v¹echny promìnné v na¹em ukázkovém pøíkazu reálné, je tøeba provést konverzi
celoèíselné konstanty 60 na reálnou, jak znázoròuje obr. 1.5(b). V tomto pøípadì je rovnì¾ mo¾né
typovou konverzi provést pøímo a konstantu 60 nahradit hodnotou 60.0.
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Obr. 1.5: Syntaktický strom
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1.2.4 Generování mezikódu

Po ukonèení syntaktické a sémantické analýzy generují nìkteré pøekladaèe explicitní intermedi-
ární reprezentaci zdrojového programu (mezikód). Intermediární reprezentaci mù¾eme pova¾ovat
za program pro nìjaký abstraktní poèítaè. Tato reprezentace by mìla mít dvì dùle¾ité vlastnosti:
mìla by být jednoduchá pro vytváøení a jednoduchá pro pøeklad do tvaru cílového programu.

Intermediární kód slou¾í obvykle jako podklad pro optimalizaci a generování cílového kódu.
Mù¾e v¹ak být také koneèným produktem pøekladu v interpretaèním pøekladaèi, který vygene-
rovaný mezikód pøímo provádí.

Intermediární reprezentace mohou mít rùzné formy. Napøíklad tøíadresový kód se podobá
jazyku symbolických instrukcí pro poèítaè, jeho¾ ka¾dé místo v pamìti mù¾e slou¾it jako registr.
Tøíadresový kód se skládá z posloupnosti instrukcí s nejvý¹e tøemi operandy. Zdrojový program
z (1.1) by mohl v tøíadresovém kódu vypadat následovnì:

temp1 := inttoreal(60)

temp2 := rychlost * temp1 (1.3)
temp3 := poèátek + temp2

pozice := temp3

Intermediárními reprezentacemi, které se vyu¾ívají v pøekladaèích, se budeme zabývat v ka-
pitole 8. Obecnì tyto reprezentace musejí dìlat více ne¾ jen výpoèty výrazù; musejí si napøíklad
poradit s øídicími konstrukcemi a voláním procedur.

1.2.5 Optimalizace kódu

Fáze optimalizace kódu se pokou¹í vylep¹it intermediární kód tak, aby jeho výsledkem byl rych-
lej¹í nebo krat¹í strojový kód. Pojem \optimalizace" se nechápe doslovnì jako nalezení nejlep¹í
varianty, nìkteré optimalizaèní algoritmy mohou ve zcela speciálních pøípadech vést dokonce ke
zhor¹ení vlastností pùvodního kódu.

Nìkteré optimalizace jsou triviální. Napøíklad pøirozený algoritmus generuje intermediární
kód (1.3) pomocí jedné instrukce pro ka¾dý operátor ve stromové reprezentaci po sémantické
analýze, i kdy¾ existuje lep¹í zpùsob provedení tìch¾e výpoètù pomocí celkem dvou instrukcí:

temp1 := rychlost * 60.0

pozice := poèátek + temp1 (1.4)

Uvedenou optimalizaci lze bez problémù v pøekladaèi realizovat. Pøekladaè toti¾ mù¾e zjistit,
¾e konverzi hodnoty 60 z celoèíselného na reálný tvar lze provést jednou prov¾dy v èase pøekladu,
tak¾e operaci inttoreal je mo¾né vypustit. Dále hodnota temp3 se pou¾ívá pouze jednou pro
pøenesení její hodnoty do promìnné pozice. Mù¾eme tedy bez obav pou¾ít místo temp3 pøímo
promìnnou pozice, tak¾e není potøebný poslední pøíkaz v (1.3) a dostaneme kód (1.4).

V mno¾ství rùzných provádìných optimalizací se jednotlivé pøekladaèe od sebe znaènì li¹í.
Pøekladaèe, tzv. \optimalizující," které provádìjí vìt¹inu optimalizací, stráví podstatnou èást
doby pøekladu právì v této fázi. Existují v¹ak i jednoduché optimalizace, které podstatnì zlep¹í
dobu bìhu pøelo¾eného programu bez velkého zpomalení pøekladu.

1.2.6 Generování cílového kódu

Poslední fází pøekladaèe je generování cílového kódu, co¾ je obvykle pøemístitelný strojový kód
nebo program v jazyce asembleru. V¹em promìnným pou¾itým v programu se pøidìlí místo
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v pamìti. Potom se instrukce mezikódu pøekládají do posloupnosti strojových instrukcí, které
provádìjí stejnou èinnost. Kritickým problémem je pøiøazení promìnných do registrù.

Pøeklad kódu (1.4) mù¾e napøíklad s pou¾itím registrù 1 a 2 vypadat takto:

MOVF rychlost, R2

MULF #60.0, R2

MOVF poèátek, R1

ADDF R2, R1

MOVF R1, pozice

První operand ka¾dé instrukci je zdrojový, druhý operand cílový. Písmeno F ve v¹ech instruk-
cích znamená, ¾e pracujeme s hodnotami v pohyblivé øádové èárce. Uvedený kód pøesune obsah
adresy rychlost (obe¹li jsme zatím dùle¾itý problém pøidìlení pamìti identi�kátorùm zdrojo-
vého programu) do registru 2, potom ho vynásobí reálnou konstantou 60.0. Znak # znamená,
¾e se má hodnota 60.0 zpracovat jako konstanta. Tøetí instrukce pøesouvá hodnotu poèátek do
registru 1 a pøièítá k nìmu hodnotu vypoètenou døíve v registru 2. Na konec se pøesune hodnota
z registru 1 na adresu pozice, tak¾e tento kód implementuje pøiøazení z obr. 1.4.

1.2.7 Tabulka symbolù

Základní funkcí tabulky symbolù je zaznamenávání identi�kátorù pou¾itých ve zdrojovém pro-
gramu a shroma¾ïování informací a rùzných atributech ka¾dého identi�kátoru. Tyto atributy
mohou poskytovat informaci o pamìti pøidìlené napø. promìnné, její typu, rozsah platnosti a
v pøípadì jmen procedur takové vìci jako poèet a typy argumentù, zpùsob pøedávání ka¾dého
argumentu (napø. odkazem) a typ vrácené hodnoty, pokud nìjaká existuje.

Tabulka symbolù (symbol table) je datová struktura obsahující pro ka¾dý identi�kátor jeden
záznam s jeho atributy. Tato datová struktura umo¾òuje rychlé vyhledání záznamu pro konkrétní
identi�kátor a rychlé ukládání nebo vybírání pøíslu¹ných dat ze záznamu. Tabulkami symbolù
se budeme zabývat v kapitole 5.

Rozpozná-li lexikální analyzátor ve zdrojovém programu identi�kátor, mù¾e ho rovnou ulo-
¾it do tabulky symbolù. Bìhem lexikální analýzy v¹ak normálnì nemù¾eme v¹echny atributy
identi�kátoru urèit. Napøíklad v pascalovské deklaraci

var pozice, poèátek, rychlost : real;

není typ real znám v okam¾iku, kdy lexikální analyzátor vidí identi�kátory pozice, poèátek a
rychlost.

Informace o identi�kátorech ukládají do tabulky symbolù zbývající fáze, které je také rùzným
zpùsobem vyu¾ívají. Bìhem sémantické analýzy a generování intermediárního kódu napøíklad
potøebujeme znát typy promìnných a funkcí, abychom mohli zkontrolovat jejich správné pou¾ití
ve zdrojovém programu a generovat pro nì správné operace. Generátor kódu typicky ukládá a
pou¾ívá podrobné informace o pamìti pøidìlené jednotlivým objektùm v programu.

1.2.8 Diagnostika a protokol o prùbìhu pøekladu

Velkou èást chyb zpracovávají fáze syntaktické a sémantické analýzy. Lexikální fáze odhaluje
chyby v pøípadì, ¾e znaky na vstupu netvoøí ¾ádný symbol jazyka. Chyby, kdy posloupnost
symbolù poru¹uje strukturní pravidla (syntaxi) jazyka, se detekují bìhem syntaktické analýzy.
Bìhem sémantické analýzy se pøekladaè pokou¹í nalézt konstrukce, které mají sice syntaktic-
kou strukturu odpovídající bezkontextové gramatice jazyka, av¹ak poru¹ují kontextová omezení
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(napø. nedeklarované promìnné) nebo sémantická pravidla jazyka, napø. pokud se pokou¹íme
seèíst v Pascalu dva identi�kátory, z nich¾ jeden je jménem pole a druhý jménem procedury.
Zpracováním chyb v jednotlivých fázích se budeme zabývat podrobnìji v¾dy v pøíslu¹né kapitole.

Pøi výskytu chyby ve zdrojovém textu (pøípadnì chyby zpùsobené vnìj¹ími okolnostmi, jako
napø. neúspì¹ný zápis do pracovního souboru v dùsledku zaplnìní disku) musí pøekladaè nìjakým
zpùsobem reagovat. Mo¾né reakce pøekladaèe mù¾eme obecnì shrnout do následujícího seznamu:

I. Nepøijatelné reakce

(a) Nesprávné reakce (bez ohlá¹ení chyby)

� Pøekladaè zhavaruje nebo cyklí.

� Pøekladaè pokraèuje, ale generuje nesprávný cílový program.

(b) Správné reakce (ale nepou¾itelné)

� Pøekladaè nahlásí první chybu a zastaví se.

II. Pøijatelné reakce

(a) Mo¾né reakce

� Pøekladaè nahlásí chybu a zotaví se, pokraèuje v hledání dal¹ích mo¾ných chyb.

� Pøekladaè nahlásí a odstraní chybu, pokraèuje v generování správného cílového
kódu.

(b) Nemo¾né reakce (se souèasnými metodami)

� Pøekladaè nahlásí a opraví chybu, pokraèuje v generování programu odpovídají-
cího pøesnì zámìrùm programátora.

Nejproblematiètìj¹í je pøípad, kdy pøekladaè na chybu nezareaguje a vytvoøí cílový kód.
Taková chyba se mù¾e projevit a¾ po del¹í dobì a mù¾e zpùsobit i vá¾nou ztrátu dat. Pøelo¾ený
program mù¾e mít neoèekávané chování, které není vysvìtlitelné na základì jeho zdrojového
kódu. Ukonèení pøekladu po první nalezené chybì znaènì prodlu¾uje proces ladìní programu
nutností neustále opakovaných pøekladù. Tento typ reakce je snad je¹tì mo¾ný v integrovaných
vývojových prostøedích, kdy se oprava a nové spu¹tìní programu provede velmi jednodu¹e, ale
obecnì lze øíci, ¾e minimální pøijatelnou reakcí pøekladaèe na chybu je zotavení. Algoritmy, které
umo¾òují odstranìní chyb (modi�kací zdrojového textu nebo vnitøního tvaru programu) jsou
èasovì nároèné a tedy nevhodné pro interaktivní prostøedí. Navíc umo¾òují spu¹tìní nesprávnì
modi�kovaného programu s mo¾nými dùsledky jako pøi neohlá¹ení chyby.

1.3 Organizace pøekladu

1.3.1 Fáze pøekladu

Obecné schéma pøekladaèe z hlediska jeho èlenìní na fáze je uvedeno na obr. 1.6. Toto èlenìní
odpovídá logické struktuøe pøekladaèe, která v¹ak nemusí pøímo odpovídat skuteèné implemen-
taci.

Jednotlivé fáze se èasto rozdìlují na pøední èást (front end) a koncovou èást (back end).
Pøední èást se skládá z tìch fází nebo jejich èástí, které závisejí pøevá¾nì na zdrojovém jazyku
a jsou dosti nezávislé na cílovém poèítaèi. Obvykle zahrnuje lexikální a syntaktickou analýzu,
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vytváøení tabulky symbolù, sémantickou analýzu a generování intermediárního kódu. V pøední
èásti pøekladaèe lze provést rovnì¾ jistou èást optimalizace kódu. Obsahuje také obsluhu chyb,
které vznikají bìhem analýzy.

Koncová èást zahrnuje ty èásti pøekladaèe, které ji¾ závisejí na cílovém poèítaèi, a obecnì
nezávisí na zdrojovém jazyku, ale na intermediárním kódu. V koncové èásti pøekladaèe nalezneme
prvky fáze optimalizace kódu a generování kódu spoleènì s nutnými operacemi pro obsluhu
chyb a operace s tabulkou symbolù. Dìlení na pøední a koncovou èást obvykle koresponduje
s dìlením na analytickou a syntetickou èást pøekladu, i kdy¾ pøední èást také provádí syntézu
intermediárního kódu a koncová èást zase tento kód analyzuje.
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Obr. 1.6: Fáze pøekladaèe

Pøi pøenosu pøekladaèe na jiný cílový poèítaè se pøi dobøe provedeném návrhu pouze pøe-
vezme pøední èást, ke které se pøipojí novì vytvoøená koncová èást. Je-li koncová èást vhodnì
navr¾ena, nemusí dokonce být nutné ji pøíli¹ mìnit. V rozsáhlej¹ích návrhových systémech s více
jazyky se nìkdy také sna¾íme pøekládat nìkolik rùzných programovacích jazykù do tého¾ inter-
mediárního jazyka a pou¾ít pro rùzné pøední èásti jedinou koncovou èást. Vzhledem k tomu,
¾e ale mezi koncepcemi rùzných jazykù existují urèité rozdíly, má tento postup jen omezené
mo¾nosti. Uvedený postup zvolila napø. �rma JPI ve své øadì pøekladaèù TopSpeed (C, C++,
Pascal, Modula-2).
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1.3.2 Prùchody

Nìkolik fází pøekladu se obvykle implementuje do jediného prùchodu (pass) skládajícího se ze
ètení vstupního souboru a zápisu výstupního souboru. V praxi existuje mnoho variací ve zpùsobu
rozdìlení fází pøekladaèe do prùchodù, které závisejí pøedev¹ím na následujících okolnostech:

� Vlastnosti zdrojového a cílového jazyka.

� Velikost dostupné pamìti pro pøeklad.

� Rychlost a velikost pøekladaèe.

� Rychlost a velikost cílového programu.

� Po¾adované informace a prostøedky pro ladìní.

� Po¾adované techniky detekce chyb a zotavení.

� Rozsah projektu | velikost programátorského týmu, èasové mo¾nosti.

Pøekladaèe urèené pøedev¹ím pro výuku jsou obvykle jednoprùchodové. Neprovádìjí mnoho op-
timalizací, nebo» se pøedpokládá èastìj¹í spou¹tìní pøekladaèe ne¾ samotného pøelo¾eného pro-
gramu. Vìt¹í dùraz se u nich klade na zpracování chyb a mo¾nosti ladìní. Naopak v pøekladaèích
pou¾ívaných pro vytváøení u¾ivatelských aplikací je dùle¾itá dùkladná optimalizace, která se
obvykle provádí ve více prùchodech. Nìkteré jazyky dokonce není mo¾né pøekládat v jednom
prùchodu z prinicipiálních dùvodù, nebo» napøíklad umo¾òují volat procedury døíve, ne¾ jsou
známy typy jejich parametrù.

Èinnost fází, které vytváøejí jeden prùchod, se èasto navzájem pøekrývá. Napøíklad lexi-
kální, syntaktická a sémantická analýza mohou vytváøet jediný prùchod. Posloupnost symbolù
po lexikální analýze pak mù¾eme pøekládat pøímo do intermediárního kódu. Syntaktický analy-
zátor mù¾eme pøi podrobnìj¹ím pohledu brát jako øídicí prvek. Pokou¹í se odkrýt gramatickou
strukturu symbolù, které vidí; symboly získává tehdy, kdy¾ je potøebuje, voláním lexikálního
analyzátoru. Po rozpoznání gramatické struktury syntaktický analyzátor volá generátor inter-
mediárního kódu, aby provedl sémantickou analýzu a vygeneroval èást kódu. Ná¹ pohled na
návrh pøekladaèe bude smìøovat právì k tomuto zpùsobu organizace.

1.4 Pøíbuzné programy

K pøekladaèi mohou být navíc nutné pro vytvoøení proveditelného programu i nìkteré dal¹í po-
mocné programy (viz obr. 1.7). Typický proces zpracování zdrojového programu v sobì mù¾e
zahrnovat spu¹tìní preprocesoru, který zpracuje makrode�nice, pøíkazy pro podmínìný pøeklad
nebo pøíkazy pro vlo¾ení textu z jiného souboru do zdrojového programu. Po pøekladu vznikne
cílový kód, který mù¾e mít buï tvar pøemístitelného binárního modulu, nebo v nìkterých jed-
nodu¹¹ích pøekladaèích mù¾e být výstupem program, který je tøeba dále zpracovat asemblerem.
Pøelo¾ené moduly musí dále zpracovat spojovací program, který k nim pøipojí knihovní pod-
programy a obvykle i èást kódu, která zaji¹»uje rùzné pomocné èinnosti v dobì bìhu programu
(tzv. run-time systém). Výsledkem èinnosti spojovacího programu je ji¾ spustitelný program.

Nìkteré rozsáhlej¹í vývojové systémy obsahují kromì uvedených základních prostøedkù je¹tì
rùzné podpùrné programy, zaji¹»ující napøíklad tyto èinnosti:
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Obr. 1.7: Postup pøi vytváøení spustitelného programu

� Ladìní programu na symbolické nebo strojové úrovni.

� Zkoumání uschovaného obsahu pamìti po havárii programu.

� Zpìtný pøeklad cílového programu do zdrojového tvaru.

� Formátování programu pro tisk.

� Tisk seznamu køí¾ových referencí.

� Generování statistik o èinnosti programu (pro�lování) | napø. poèet volání ka¾dé pro-
cedury, vyu¾ití operaèní pamìti, èasu procesoru apod.

� Archivace vývojových verzí programu.

� Údr¾ba aktuální verze programu | automatické spou¹tìní pøekladu zmìnìných progra-
mových modulù a budování spustitelného programu (programy typu make).

� Údr¾ba knihoven podprogramù.

� Specializované editory.

Pøi návrhu pøekladaèe je tøeba mít pou¾ití tìchto prostøedkù na pamìti tak, aby jich mohl
u¾ivatel co nejvíce vyu¾ívat. Pøekladaè napøíkladmusí zajistit generování dostateèných informací
pro symbolické ladìní programu (jména a umístìní promìnných a procedur, odkazy na zaèátky
zdrojových øádkù apod.) nebo musí do generovaného programu vkládat volání speciálních slu¾eb
pro vyhodnocování statistik o èinnosti programu.
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1.5 Automatizace výstavby pøekladaèù

V rámci teorie a praktických aplikací byla vyvinuta øada programových nástrojù, které usnadòují
implementaci pøekladaèù. Jejich spektrum zahrnuje jednoduché generátory (konstruktory) lexi-
kálních a syntaktických analyzátorù, ale i komplexní systémy nazývané generátory pøekladaèù
(compiler-generators), kompilátory kompilátorù (compiler-compilers) nebo systémy pro psaná
pøekladaèù (translator-writing systems). Tyto systémy na základì speci�kace zdrojového jazyka
a cílového poèítaèe generují pøekladaè pro daný jazyk. Vstupní speci�kace mù¾e zahrnovat

� popis lexikální a syntaktické struktury zdrojového jazyka,

� popis, co se má generovat pro ka¾dou konstrukci zdrojového jazyka,

� popis poèítaèe, pro který má být generován kód.

V mnoha pøípadech jsou tyto speci�kace v podstatì souborem programù, které generátor
kompilátorù vhodnì \spojí." Nìkteré generátory v¹ak umo¾òují, aby èásti speci�kací mìly ne-
procedurální charakter, tj. aby napøíklad namísto sytaktického analyzátoru mohl tvùrce zadat
pouze bezkontextovou gramatiku a generátor sám pøevede tuto gramatiku na program realizující
syntaktickou analýzu zdrojového jazyka. V¹echny tyto systémy v¹ak mají urèitá omezení. Pro-
blém spoèívá v kompromisu mezi mno¾stvím práce, které dìlá generátor kompilátoru automa-
ticky, a pru¾ností celého systému. Ilustrujme tento problém na pøíkladì lexikálního analyzátoru.

Vìt¹ina systémù pro psaní pøekladaèù dodává ve skuteènosti tentý¾ podprogram lexikální
analýzy pro generovaný kompilátor, li¹ící se pouze v seznamu klíèových slov speci�kovaných
u¾ivatelem. Pro vìt¹inu pøípadù je toto øe¹ení vyhovující, problém v¹ak nastane v pøípadì ne-
standardní lexikální jednotky, napø. identi�kátoru, který mù¾e kromì èíslic a písmen obsahovat
i jiné znaky. I kdy¾ existuje obecnìj¹í pøístup k automatické konstrukci tohoto analyzátoru (re-
prezentovaný napøíklad generátorem lex, kterému se budeme vìnovat podrobnìji v èlánku 2.6),
vìt¹í pru¾nost systému vy¾aduje podrobnìj¹í speci�kaci a tudí¾ i více práce.

K základním mo¾nostem existujících generátorù pøekladaèù patøí:

� generátor lexikálního analyzátoru,

� generátor syntaktického analyzátoru a

� prostøedky pro generování kódu.

Principy èinnosti a výstavby obou generátorù analyzátorù jsou zalo¾eny na teorii formálních
jazykù a gramatik. Podstatnou výhodou pou¾ití tìchto generátorù je zvý¹ení spolehlivosti pøe-
kladaèe. Mechanicky generované èásti pøekladaèe jsou daleko ménì zdrojem chyb ne¾ èásti pro-
gramované ruènì.

Jako prostøedkù usnadòujících generování kódu se v tìchto systémech obvykle pou¾ívá vy¹-
¹ího programovacího jazyka. Slou¾í ke speci�kaci generování jak intermediárního kódu, tak i
symbolických instrukcí nebo strojového jazyka. Ve tvaru napø. sémantických podprogramù jsou
pak tyto speci�kace volány automaticky generovaným syntaktickým analyzátorem na vhod-
ných místech. Mnoho systémù pro psaní pøekladaèù pou¾ívá také mechanismu pro zpracování
rozhodovacích tabulek, které vybírají generovaný cílový kód. Tyto tabulky jsou spolu s jejich
interpretem generovány na základì popisu vlastností cílového jazyka a tvoøí souèást výsledného
kompilátoru.



Kapitola 2

Lexikální analýza

2.1 Èinnost lexikálního analyzátoru

Lexikální analyzátor je první fází pøekladaèe. Jeho hlavním úkolem je èíst znaky ze vstupu a
na svùj výstup dávat symboly, které dále pou¾ívá syntaktický analyzátor. Tato interakce, sche-
maticky shrnutá na obr. 2.1, se bì¾nì implementuje tak, ¾e lexikální analyzátor vytvoøíme jako
podprogram nebo koprogram syntaktického analyzátoru. Po pøijetí pøíkazu \dej dal¹í symbol"
od syntaktického analyzátoru ète lexikální analyzátor vstupní znaky a¾ do té doby, ne¾ mù¾e
identi�kovat dal¹í symbol.

lexikální
analyzátor

syntaktický
analyzátor

-
-

�
zdrojový
program

èti dal¹í symbol

symbol

Obr. 2.1: Interakce lexikálního a syntaktického analyzátoru

Vzhledem k tomu, ¾e lexikální analyzátor je tou èástí pøekladaèe, která ète zdrojový text, mù¾e
na u¾ivatelském rozhraní provádìt i dal¹í úkoly. Jedním takovým úkolem je odstraòování pozná-
mek a odsazovaèù (mezer, tabelátorù a koncù øádkù) ze zdrojového programu. Dal¹ím úkolem
je udr¾ování konzistence chybových hlá¹ení pøekladaèe a zdrojového textu. Lexikální analyzátor
mù¾e napøíklad sledovat poèet naètených znakù konce øádku a umo¾nit ke ka¾dému chybovému
hlá¹ení pøipojení èísla pøíslu¹ného øádku s chybou. V nìkterých pøekladaèích je lexikální ana-
lyzátor povìøen provádìním opisu zdrojového programu s vyznaèenými chybovými hlá¹eními.
Pokud zdrojový jazyk obsahuje nìkteré funkce makroprocesoru, potom tyto funkce mohou být
implementovány bìhem lexikální analýzy.

Pro rozdìlení analytické fáze pøekladu na lexikální analýzu a syntaktickou analýzu existuje
nìkolik dùvodù.

1. Zøejmì nejpodstatnìj¹ím dùvodem je jednodu¹¹í návrh pøekladaèe. Oddìlení lexikální a
syntaktické analýzy èasto umo¾òuje jednu nebo obì fáze zjednodu¹it. Napøíklad syntak-
tický analyzátor zahrnující i konvence pro poznámky a mezery je podstatnì slo¾itìj¹í ne¾
analyzátor, který pøedpokládá, ¾e poznámky a mezery u¾ byly odstranìny lexikálním ana-
lyzátorem.

17
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SYMBOL PØÍKLADY LEXÉMÙ NEFORMÁLNÍ POPIS VZORU

const const const

if if if

relation <, <=, =, <>, >, >= < nebo <= nebo = nebo <> nebo >= nebo >

id pi, count, D2 písmeno následované písmeny a èíslicemi
num 3.1416, 0, 6.02E23 libovolná èíselná konstanta
literal "core dumped" libovolné znaky v uvozovkách kromì uvozovek

Obr. 2.2: Pøíklady symbolù

2. Zlep¹í se efektivita pøekladaèe. Oddìlený lexikální analyzátor umo¾òuje pou¾ít specializo-
vané a potenciálnì mnohem efektivnìj¹í algoritmy. Ètením zdrojového programu a jeho
rozdìlováním do symbolù se ztrácí mnoho èasu. Specializované techniky práce s vyrovná-
vací pamìtí pøi ètení vstupních znakù mohou podstatnì zvý¹it výkonnost pøekladaèe.

3. Zvý¹í se pøenositelnost pøekladaèe. Zvlá¹tnosti vstupní abecedy a jiné anomálie konkrét-
ních vstupních zaøízení se mohou omezovat pouze na lexikální analyzátor. Napøíklad jazyk
C umo¾òuje pou¾ití speciálních tøíznakových kombinací pro znaky, které nebývají dostupné
na nìkterých klávesnicích ('??(' pro '[', '??<' pro 'f' apod.).

Pro podporu automatizace vytváøení oddìlených lexikálních a syntaktických analyzátorù
byly vytvoøeny specializované prostøedky. S programem Lex se seznámíme v této kapitole, pro-
gramu Yacc bude vìnována èást kapitoly následující.

2.2 Základní pojmy

2.2.1 Symboly, vzory, lexémy

Kdy¾ hovoøíme o lexikální analýze, pou¾íváme výrazù symbol, vzor a lexém se speci�ckým význa-
mem. Pøíklady jejich pou¾ití ukazuje obrázek 2.2. Obecnì existuje mno¾ina vstupních øetìzcù,
pro které se na výstup dává tý¾ symbol. Tato mno¾ina je popsána pravidlem zvaným vzor sym-
bolu. Lexém je posloupnost znakù zdrojového programu, která odpovídá vzoru pro konkrétní
symbol. Napøíklad v pøíkazu jazyka Pascal

const pi = 3.1416;

je podøetìzec pi lexémem pro symbol identi�kátor.
Symboly pova¾ujeme za terminální symboly gramatiky zdrojového jazyka. Lexémy odpo-

vídající vzorùm pro symboly pøedstavují øetìzce znakù zdrojového programu, které mù¾eme
pova¾ovat za jedinou lexikální jednotku.

V mnoha programovacích jazycích se za symboly pova¾ují následující konstrukce: klíèová
slova, operátory, identi�kátory, konstanty, øetìzce (ve smyslu literálù) a interpunkèní symboly
jako závorky, èárky a støedníky. Ve vý¹e uvedeném pøíkladu se pøi výskytu posloupnosti znakù
pi ve zdrojovém programu vrátí syntaktickému analyzátoru symbol reprezentující identi�kátor.
Vracení symbolù se èasto implementuje jako vracení celých èísel, která jsou symbolùm pøidìlena
(pøípadnì hodnot výètového typu, pokud to implementaèní jazyk umo¾òuje).

Vzor je pravidlo popisující mno¾inu lexémù, které mohou pøedstavovat ve zdrojovém pro-
gramu konkrétní symbol. Vzor pro symbol const na obr. 2.2 je právì jediný øetìzec const,
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jím¾ je klíèové slovo oznaèeno. Vzor pro symbol relation je mno¾ina relaèních operátorù jazyka
Pascal. Pro pøesný popis mnohem slo¾itìj¹ích symbolù jako je id (pro identi�kátor) a num (pro
èíslo) budeme pou¾ívat regulárních výrazù.

Nìkteré jazykové konvence mají dopad na slo¾itost lexikální analýzy. Jazyky jako Fortran
vy¾adují, aby urèité konstrukce byly na pevné pozici ve vstupním øádku. Umístìní lexému mù¾e
být tedy dùle¾ité pøi urèování správnosti zdrojového programu. Trend tvorby moderních pro-
gramovacích jazykù smìøuje ke vstupu ve volném formátu, který umo¾òuje umístìní konstrukcí
kdekoliv na vstupním øádku, tak¾e tento aspekt lexikální analýzy se stává stále ménì dùle¾itým.

Zpracování mezer se znaènì jazyk od jazyka li¹í. V nìkterých jazycích jako je Fortran, Basic
nebo Algol 68 nejsou mezery v pøíkazech programu významné, a¾ na mezery uvnitø literálových
øetìzcù. Mohou být doplnìny pro zvý¹ení èitelnosti programu. Konvence týkající se mezer mohou
znaènì komplikovat úkol identi�kace symbolù.

Populárním pøíkladem, který dokumentuje potenciální obtí¾e pøi rozpoznávání symbolù, je
pøíkaz DO ve Fortranu. V pøíkazu

DO 5 I = 1.25

a¾ do okam¾iku, ne¾ uvidíme desetinnou teèku, nemù¾eme poznat, ¾e DO není klíèové slovo, ale
èást identi�kátoru DO5I. Na druhé stranì v pøíkazu

DO 5 I = 1,25

máme sedm symbolù, které odpovídají klíèovému slovu DO, návì¹tí pøíkazu 5, identi�kátoru I,
operátoru =, konstantì 1, èárce a konstantì 25. Zde si nemù¾eme být a¾ do výskytu èárky jistí,
zda je DO klíèové slovo.

V mnoha jazycích jsou nìkteré øetìzce rezervovány, tj. jejich význam je pøedde�nován a
nemù¾e být u¾ivatelem zmìnìn. Nejsou-li klíèová slova rezervována, musí klíèové slovo od u¾i-
vatelem de�novaného identi�kátoru rozli¹it lexikální analyzátor. V jazyce PL/I nejsou klíèová
slova rezervovaná; pravidla pro rozli¹ení klíèových slov od identi�kátorù jsou tedy znaènì kom-
plikovaná, jak ukazuje následující pøíkaz PL/I:

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

Pro analýzu klíèových slov mù¾eme pou¾ít v podstatì dvou pøístupù. Mù¾eme je de�novat
jako samostatné symboly se svou vlastní strukturou, napø. klíèové slovo END jako øetìzec

-'E' -'N' -'D'��
��

��
��

��
��

��
��m-

nebo mù¾eme pro klíèová slova pou¾ít stejného vzoru jako pro identi�kátory a teprve po roz-
poznání identi�kátoru otestovat na základì tabulky klíèových slov, zda se jedná skuteènì o
identi�kátor nebo o klíèové slovo a podle toho vrátit pøíslu¹ný kód symbolu. Druhý pøístup je
výhodnìj¹í z hlediska slo¾itosti automatu a pro vìt¹inu moderních jazykù zøejmì nemá smysl
pou¾ívat pøístup první.

2.2.2 Atributy symbolù

Odpovídá-li vzoru více jak jeden lexém, musí lexikální analyzátor následujícím fázím pøekladaèe
poskytnout informaci o tom, který konkrétní lexém byl rozpoznán. Napøíklad øetìzcùm 0 a 1

odpovídá vzor pro num, av¹ak pro generátor kódu je podstatné znát, o který øetìzec se skuteènì
jedná.
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Lexikální analyzátor shroma¾ïuje informace o symbolech v atributech symbolù. Symboly
mají vliv na rozhodování syntaktického analyzátoru; atributy ovlivòují pøeklad symbolù. V praxi
má symbol èasto pouze jeden atribut | ukazatel na polo¾ku tabulky symbolù, která obsahuje
informace o symbolu. Pro úèely diagnostiky nás mù¾e zajímat jak lexém identi�kátoru, tak i èíslo
øádku, na kterém se poprvé objevil. Obì tyto informace mohou být rovnì¾ ulo¾eny v polo¾ce
tabulky symbolù pro identi�kátor.

Pøíklad 2.1. Symboly a k nim pøíslu¹né hodnoty atributù pro pøíkaz jazyka Fortran

E = M * C ** 2

jsou uvedeny dále jako posloupnost dvojic:

<id, ukazatel na polo¾ku tabulky symbolù pro E>
<assign op,>
<id, ukazatel na polo¾ku tabulky symbolù pro M>
<mult op,>
<id, ukazatel na polo¾ku tabulky symbolù pro C>
<exp op,>
<num, celoèíselná hodnota 2>

Pov¹imnìte si, ¾e nìkteré dvojice nemusejí obsahovat hodnotu atributu; první slo¾ka je dosta-
teèná pro identi�kaci lexému. V tomto malém pøíkladu dostal symbol num atribut s celoèíselnou
hodnotou. Pøekladaè také mù¾e ulo¾it øetìzec znakù, který tvoøí èíslo, do tabulky symbolù a
jako atribut symbolu num ponechat ukazatel na polo¾ku tabulky.

2.3 Vstup zdrojového textu

Na zaèátku této kapitoly jsme uvedli, ¾e jedním z úkolù lexikálního analyzátoru je ètení znakù
ze vstupního (zdrojového) souboru. Ètení znakù mù¾eme realizovat v nejjednodu¹¹ím pøípadì
napø. voláním standardní funkce getchar() jazyka C nebo procedury read() jazyka Pascal.
Obecnì se v¹ak jedná o podstatnì slo¾itìj¹í problém, a to z následujících dùvodù:

� ètení po jednotlivých znacích mù¾e být znaènì neefektivní ve srovnání se ètením po øádcích
nebo po velkých blocích textu, napø. mù¾e pøedstavovat volání funkce jádra operaèního
systému se v¹emi kontrolami, které k tomu pøíslu¹ejí. Analyzátor tedy musí zajistit nìjakou
správu vyrovnávacích pamìtí, ze kterých se budou dále jednotlivé znaky odebírat. Ani
prostøedky vyrovnávaného vstupu dat, které poskytují standardní knihovny jazyka C,
nejsou z hlediska efektivity dostateèné; v mnoha implementacích se ètená data kopírují
a¾ tøikrát pøed tím, ne¾ je obdr¾í u¾ivatelský program (z disku do vyrovnávací pamìti
operaèního systému, dále do vyrovnávací pamìti, která je èástí struktury FILE, a nakonec
do øetìzce, který obsahuje lexém).

� pøi ètení zdrojového textu se mù¾e provádìt jeho opis do výstupní tiskové sestavy, pøièem¾
tento opis se mù¾e dále doplòovat o informace získané pøi pøekladu (úroveò zanoøení zá-
vorkových struktur, adresy instrukcí apod.). I tehdy, kdy¾ se opis celého zdrojového textu
neprovádí, musí lexikální analyzátor udr¾ovat pro úèely hlá¹ení chyb alespoò informaci o
èísle zdrojového øádku, pøípadnì text aktuálního øádku a souèasnou pozici).

� v pøípadì, ¾e jazyk umo¾òuje vkládání èástí zdrojového textu z jiných souborù, podmínìný
pøeklad nebo práci s makrode�nicemi (napø. jazyk C), je tøeba tuto èinnost, která mù¾e
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být znaènì slo¾itá, provést buï jako samostatný prùchod pøed lexikální analýzou, nebo se
musí provést zároveò s èinností lexikálního analyzátoru, a to právì bìhem ètení znakù.

� bìhem analýzy èasto potøebujeme provést návrat ve vstupním souboru; v pøípadì, ¾e nám
implementaèní jazyk návrat neumo¾òuje nebo jsou-li mo¾nosti navracení omezené (napø.
funkce ungetc() jazyka C umo¾òuje vrátit pouze jediný znak), je tøeba tuto akci provádìt
ve vlastní re¾ii.

Ètení zdrojového textu je vhodné implementovat jako samostatný programový modul komu-
nikující s lexikálním analyzátorem pøes urèité rozhraní. Oddìlením èinností spojených se ètením
zdrojového textu mù¾eme dosáhnout vìt¹í pøenositelnosti pøekladaèe, nebo» vìt¹ina systémovì
závislých operací se soustøeïuje právì do vstupního modulu.

Pøíklad 2.2. Následující program je velmi jednoduchým pøíkladem implementace vstupního
modulu. De�nuje funkci getch(), která poskytuje následující znak ve vstupním souboru, a funkci
ungetch() pro návrat o znak zpìt. Dále jsou k dispozici promìnné obsahující èíslo souèasného
zdrojového øádku, text tohoto øádku a ukazatel na znak, který bude zpracován jako následující.
Tyto informace lze dále vyu¾ít pro hlá¹ení chyb.

int line = 0; /* èíslo zdrojového øádku */

char source[ 256 ]; /* zdrojový øádek */

char *gchptr = source; /* ukazatel souèasné pozice */

int getch( void ) /* ètení jednoho znaku */

f

char ch;

if( *gchptr == 'n0' ) f /* jsme za koncem øádku */

gchptr = gets( source );

if( gchptr == NULL ) /* konec zdrojového souboru */

return( EOF );

line++;

g

return (ch = *gchptr++) ? ch : 'nn';

g

void ungetch( void ) /* návrat o znak zpìt */

f

if( gchptr != source ) f /* nejsme na zaèátku øádku */

gchptr--;

g

V nìkterých programovacích jazycích je èasto tøeba, aby mìl lexikální analyzátor mo¾nost
si prohlédnout nìkolik znakù za lexémem je¹tì pøed tím, ne¾ mù¾e spolehlivì ohlásit, o který
symbol se jedná. Podprogramy getch a ungetch z pøíkladu 2.2 napøíklad umo¾òovaly pøeèíst
znaky nejvý¹e do konce øádku a pak je zase vrátit zpìt. Vzhledem k tomu, ¾e neustálým pøesou-
váním znakù mù¾e docházet ke znaèným èasovým ztrátám, pou¾ívají se specializované techniky
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pracující s vyrovnávacími pamìtmi (v pøíkladu 2.2 jsme mìli vyrovnávací pamì» na jeden zdro-
jový øádek). Tyto techniky jsou obvykle znaènì závislé na vlastnostech konkrétního operaèního
systému, proto pouze naznaèíme jednu z mo¾ností.

Pro vstup zdrojového textu mù¾eme vyu¾ít vyrovnávací pamìti rozdìlené na dvì èásti o ve-
likosti N znakù (viz obr. 2.3). Typická hodnota N je daná velikostí diskového bloku, napø. 1024
nebo 4096 slabik. Do ka¾dé poloviny naèteme N znakù textu, a to v¾dy jedním voláním operace
ètení pro celý blok, ne pro jednotlivé znaky. Zbývá-li na vstupu ménì ne¾ N znakù, ulo¾í se do
vyrovnávací pamìti za poslední naètený znak speciální znak eof.

Obr. 2.3: Rozdìlená vstupní vyrovnávací pamì»

Pro pøístup do vyrovnávací pamìti budeme udr¾ovat dva ukazatele Na poèátku budou oba
ukazatele ukazovat na tentý¾ znak; bìhem analýzy bude jeden ukazatel oznaèovat pozici prvního
znaku lexému a druhý se bude pøesunovat tak dlouho, a¾ se nalezne konec lexému. Øetìzec znakù
mezi obìma ukazateli potom pøedstavuje souèasný lexém; po jeho zpracování se oba ukazatelé
pøesunou za konec lexému a èinnost se opakuje.

Jestli¾e se ukazatel konce lexému má pøesunout do pravé poloviny vyrovnávací pamìti, naplní
se pravá polovina dal¹ími N znaky. Má-li se ukazatel pøesunout za pravý konec vyrovnávací
pamìti, naplní se levá polovina dal¹ími N znaky a ukazatel se pøesune cyklicky na zaèátek
vyrovnávací pamìti.

Toto schéma umo¾òuje jen omezenou délku pohledu vpøed ve vstupním textu | omezení je
dáno velikostí vyrovnávací pamìti. Pokud v¹ak délka prohledávaného øetìzce nepøekroèí velikost
vyrovnávací pamìti, je v¾dy zaji¹tìno, ¾e se mù¾eme vrátit na zaèátek lexému. To je výhodné
napøíklad tehdy, jestli¾e pro rozpoznání urèité konstrukce potøebujeme znát ¹ir¹í kontext, v nìm¾
je tato konstrukce uvedena. V praxi se mohou pou¾ívat nìkteré dal¹í modi�kace, které dále
zvy¹ují efektivitu ètení zdrojového textu.

2.4 Speci�kace a rozpoznávání symbolù

Pøi implementaci lexikálního analyzátoru v¾dy vycházíme z více èi ménì formálního popisu
struktury jednotlivých lexikálních jednotek. Tento popis mù¾e být v jednom z následujících
tvarù:

1. slovní popis,

2. regulární nebo lineární gramatika,

3. graf pøechodù koneèného automatu,

4. regulární výraz, resp. regulární de�nice.
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V¹echny tyto mo¾nosti se v praxi vyskytují a a¾ na pøípadnì mo¾nou nejednoznaènost slov-
ního popisu jsou rovnocenné. V dal¹ích dvou odstavcích se budeme zabývat posledními dvìma
variantami. Regulární nebo obecnì lineární gramatiky lze snadno pøevést na koneèný automat,
podobnì jako slovní popis struktury jazyka.

2.4.1 Regulární výrazy

Regulární výrazy jsou dùle¾itou notací pro speci�kaci vzorù symbolù. Ka¾dý vzor odpovídá
mno¾inì øetìzcù, tak¾e regulární výraz slou¾í vlastnì jako pojmenování mno¾iny øetìzcù. Èlánek
2.6 tuto notaci roz¹iøuje na jazyk pro speci�kaci lexikálních analyzátorù.

Regulární mno¾iny byly formálnì de�novány v [16]. Pro na¹e úèely si de�nici roz¹íøíme
o nìkteré velmi èasto se vyskytující konstrukce. Regulární výrazy nad abecedou � a jazyky jimi
oznaèované budeme de�novat následujícím zpùsobem:

1. � je regulární výraz oznaèující f�g, tj. mno¾inu obsahující prázdný øetìzec.

2. Je-li a symbol v �, potom a je regulární výraz oznaèující fag, tj. mno¾inu obsahující øetìzec
a. Aèkoliv pro tøi rùzné významy pou¾íváme stejný zápis, je ve skuteènosti regulární výraz
a odli¹ný od øetìzce a nebo od symbolu a. Z kontextu bude v¾dy zøejmé, zda hovoøíme
o regulárním výrazu, øetìzci nebo symbolu.

3. Jsou-li a; b; c; : : : symboly v �, potom [abc...] je regulární výraz oznaèující jazyk
fa; b; c; : : :g. Tvoøí-li symboly posloupnost, lze je zapsat jako interval, napø. [a-z].

4. Pøedpokládejme, ¾e r a s jsou regulární výrazy, které oznaèují jazyky L(r) a L(s). Potom

a) (r)|(s) je regulární výraz oznaèující L(r) [ L(s),

b) (r)(s) je regulární výraz oznaèující L(r)L(s),

c) (r)* je regulární výraz oznaèující (L(r))�,

d) (r)+ je regulární výraz oznaèující (L(r))+,

e) (r)? je regulární výraz oznaèující L(r) [ f�g,

f) (r) je regulární výraz oznaèující L(r). (Toto pravidlo øíká, ¾e kolem regulárního
výrazu mù¾eme podle potøeby napsat dvojici závorek.)

Pøíklad 2.3. Jazyk tvoøený øetìzci nul a jednièek s lichou paritou (tj. s lichým poètem
jednièek) mù¾eme popsat regulárním výrazem

0*1(0*10*1)*0*

Regulární výrazy mohou popisovat pouze relativnì jednoduché konstrukce. Nìkteré jazyky
nelze regulárními výrazy popsat, napøíklad v následujících situacích:

� Regulární výrazy nelze pou¾ít k popisu vyvá¾ených nebo vnoøených konstrukcí. Napøíklad
mno¾ina v¹ech øetìzcù s vyvá¾enými závorkami se nedá regulárním výrazem popsat, stejnì
jako zanoøené poznámky v jazyce Modula-2. Na druhé stranì lze takové mno¾iny popsat
bezkontextovou gramatikou.
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� Regulárními výrazy nelze popsat opakované øetìzce. Mno¾ina

fwcwjw je øetìzec symbolù a a bg

se nedá popsat regulárním výrazem ani bezkontextovou gramatikou.

� Regulární výrazy lze pou¾ít pouze k popisu pevného poètu opakování nebo nespeci�ko-
vaného poètu opakování dané konstrukce. Nelze porovnat dvì libovolná èísla, zda jsou
stejná. Nemù¾eme tedy pomocí regulárních výrazù popsat hollerithovské øetìzce tvaru
nHa1a2. . .an z prvních verzí jazyka Fortran, nebo» poèet znakù následujících za H musí
odpovídat desítkovému èíslu pøed H.

Vzhledem k tomu, ¾e vìt¹ina lexikálních konstrukcí bì¾ných programovacích jazykù patøí do
tøídy regulárních jazykù, je pou¾ití regulárních výrazù typické právì pro tuto oblast, nebo»
jejich analýza je podstatnì jednodu¹¹í ne¾ analýza jazykù bezkontextových nebo kontextových.

2.4.2 Regulární de�nice

Pro úèely zápisu bychom chtìli regulární výrazy pojmenovat a jejich jména pou¾ít v jiných
regulárních výrazech, jako by to byly symboly. Je-li � abeceda základních symbolù, potom
regulární de�nice je posloupnost de�nicí ve tvaru

d1 �! r1

d2 �! r2

: : :

dn �! rn

kde di jsou navzájem odli¹ná jména a ri jsou regulární výrazy nad abecedou �[fd1; d2; : : : ; di�1g,
tj. z mno¾iny základních symbolù a døíve de�novaných jmen. Omezením ri pouze na symboly
mno¾iny � a døíve de�novaná jména mù¾eme vytvoøit regulární výraz nad � pro ka¾dé ri
opakovaným nahrazováním jmen regulárních výrazù výrazy, které oznaèují. Je-li ri pou¾ito v dj
pro nìjaké j � i, potom by mohlo být ri de�nováno rekurzivnì a tento proces nahrazování by
se nezastavil.

Pro odli¹ení jmen od symbolù budeme psát jména v regulárních de�nicích kurzívou.

Pøíklad 2.4. Identi�kátory jazyka Pascal mù¾eme popsat následující regulární de�nicí:

letter �! [A� Za� z]

digit �! [0� 9]

id �! letter(letterjdigit)�

Pøíklad 2.5. Èísla bez znaménka v Pascalu jsou øetìzce jako 5280, 39.37, 6.336E4 nebo
1.894E-4. Následující regulární de�nice je pøesnou speci�kací této tøídy øetìzcù:
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digits �! [0� 9]+

optional fraction �! (: digits)?

optional exponent �! (E (+j�)? digits)?

num �! digits optional fraction optional exponent

Tato de�nice øíká, ¾e optional fraction je buï desetinná teèka následovaná jednou nebo více
èíslicemi, nebo chybí (je to prázdný øetìzec). Optional exponent, pokud nechybí, je E následo-
vané volitelným + nebo - a jednou nebo více èíslicemi. Pov¹imnìte si, ¾e za teèkou musí být
alespoò jedna èíslice, tak¾e num neodpovídá øetìzci 1., ale odpovídá øetìzci 1.0.

Regulární výrazy a regulární de�nice tvoøí základní prostøedek pro speci�kaci lexikální struk-
tury jazyka v systémech pro podporu návrhu pøekladaèù, konkrétnì v tzv. konstruktorech lexikál-
ních analyzátorù. Na základì regulárních de�nic tyto konstruktory obvykle vytvoøí odpovídající
deterministický koneèný automat reprezentovaný buï tabulkou pøechodù a jejím interpretem
nebo pøímo programem realizujícím lexikální analýzu.

2.4.3 Koneèné automaty

Dal¹ím prostøedkem, který lze vyu¾ít jak pro speci�kaci, tak i pro implementaci lexikálních
analyzátorù, jsou koneèné automaty. Pro na¹e potøeby vyjdeme z de�nice roz¹íøeného koneèného
automatu (viz [16]) jako pìtice

(Q;�; f; q0; F );

kde Q je koneèná mno¾ina vnitøních stavù, � (neprázdná) vstupní abeceda, f pøechodová funkce
f : Q� (� [ f�g)� > 2Q, q0 2 Q poèáteèní stav a F � Q mno¾ina koncových stavù.

Pro v¹echny symboly jazyka mù¾eme sestrojit samostatné (obecnì nedeterministické) auto-
maty; v¹echny èásteèné automaty pak mù¾eme spojit do jediného automatu tak, ¾e vytvoøíme
nový poèáteèní stav a pomocí �-pøechodù jej propojíme s poèáteèními stavy jednotlivých vý-
chozích automatù. Takto získaný automat pak pøevedeme na deterministický, napø. algoritmem
uvedeným v [17]. Dostaneme výsledný deterministický koneèný automat, který pak mù¾eme
implementovat nìkterou z dále uvedených metod.

Pøíklad 2.6. Jazyk obsahující identi�kátory, celá èísla bez znaménka, operátory '+' a '{',
poznámky a mezery mù¾eme popsat èásteènými automaty podle obr. 2.4. Výsledný automat,
který získáme jejich spojením, je uveden na obr. 2.5.

2.5 Implementace lexikálního analyzátoru

Výbìr konkrétní metody implementace je závislý spí¹e na tom, zda máme k dispozici a chceme
pou¾ít nìjaký konstruktor (v tom pøípadì bude zøejmì nejvýhodnìj¹í popis regulárními výrazy)
nebo zda budeme analyzátor psát pøímo v nìkterém programovacím jazyku; dal¹ím kritériem
(nìkdy i rozhodujícím) mohou být i po¾adavky na efektivitu lexikálního analyzátoru, nebo»
lexikální analyzátor zpracovává zdrojový program znak po znaku a èasto tedy pøímo urèuje
rychlost celého pøekladu. Pro vlastní implementaci mù¾eme pou¾ít jednu z následujících metod:

1. pøímá implementace s vyu¾itím v¹ech prostøedkù, které poskytuje implementaèní jazyk,
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Obr. 2.4: Grafy èásteèných koneèných automatù

2. implementace koneèného automatu nebo

3. vytvoøení analyzátoru konstruktorem.

Z hlediska jednoduchosti je nejjednodu¹¹í pou¾ití konstruktoru a nejnároènìj¹í pøímá implemen-
tace, ov¹em z hlediska efektivity pøekladu je poøadí obvykle pøesnì opaèné. Z tohoto dùvodu
se èasto pro vývojové verze pøekladaèe pou¾ije konstruktoru, av¹ak pro de�nitivní pøekladaè se
lexikální analyzátor implementuje pøímo.

V následujících odstavcích si pøedvedeme první dvì techniky na pøíkladu jazyka z obr. 2.5.
Tento jazyk obsahuje identi�kátory, celoèíselné konstanty, operátory + a �, mezery a poznámky
tvoøené posloupností znakù uzavøených ve slo¾ených závorkách.

2.5.1 Pøímá implementace

Pøímá implementace lexikálního analyzátoru vychází z po¾adavkù na maximální efektivitu jeho
èinnosti; vyu¾ívá v¹ech vhodných prostøedkù implementaèního programovacího jazyka.

Pøíklad 2.7. Pro jazyk de�novaný na obr. 2.5 uká¾eme jednu z mo¾ných implementací le-
xikálního analyzátoru. Analyzátor bude pøedstavován funkcí yylex bez parametrù, která po
ka¾dém zavolání vrátí kód následujícího symbolu. V pøípadì identi�kátoru ponechá v promìnné
yytext pøíslu¹ný lexém a v promìnné yyleng jeho délku ve znacích, pro èíselnou konstantu po-
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Obr. 2.5: Speci�kace lexikálního analyzátoru pomocí DKA

nechá v promìnné yyival její binární hodnotu. (Pou¾ité názvy s výjimkou yyival jsou pøevzaty
z pojmenování zavedeného v konstruktoru lex).

# include <stdio.h>

# include <ctype.h>

# define IDENT 256

# define NUM 257

char yytext[ 256 ]; /* lexém pro identifikátor */

int yyleng; /* délka identifikátoru */

int yyival; /* hodnota èísla */

int yylex(void)

f
int ch; /* pøeètený znak */

START:

while( (ch = getchar()) == ' ' ); /* vypu¹tìní mezer */

if ( isalpha(ch) ) f /* zpracování identifikátoru */

yyleng = 0;

do f
yytext[ yyleng++ ] = ch;

g while ( isalnum(ch = getchar()) );

yytext[ yyleng ] = 'n0';
ungetc( ch, stdin ); /* vrácení posledního znaku */

return( IDENT );

g
else if ( isdigit(ch) ) f /* zpracování èísla */



28 Kapitola 2. Lexikální analýza

yyival = 0;

do f
yyival = 10 * yyival + (ch - '0');

g while ( isdigit(ch = getchar()) );

ungetc( ch, stdin ); /* vrácení posledního znaku */

return( NUM );

g
else if ( ch == 'f' ) f /* zpracování poznámky */

while( (ch = getchar()) != 'g' && ch != EOF );

if ( ch == EOF ) f
yyerror( "Neukonèená poznámka" );

return( EOF );

g
goto START; /* pokraèujeme dal¹ím symbolem */

g
else /* ostatní znaky */

return( ch );

g

Kódování symbolù je zvoleno tak, aby jednoznakové symboly mohly být reprezentovány
pøímo kódem odpovídajícího znaku. Slo¾ené symboly pak mají pøidìleny kódy poèínaje hodnotou
256. Analyzátor pøedává informaci o konci zdrojového souboru rovnì¾ jako symbol | jeho kód
(EOF) je pøevzat ze standardního záhlaví <stdio.h> jazyka C. Je-li na vstupu zji¹tìn znak,
kterým nezaèíná ¾ádný z de�novaných symbolù, je analyzátorem jeho kód vrácen a chyba není
hlá¹ena | ohlásí se a¾ pøi syntaktické analýze (nebo» vrácený kód nemù¾e odpovídat kódu
¾ádného z oèekávaných symbolù na vstupu). Rovnì¾ by bylo mo¾né zjistit, zda se jedná o znak
'+' nebo '�' a v pøípadì, ¾e tomu tak není, nahlásit chybu (napø. \Neplatný znak"), znak
vynechat a pokraèovat v analýze.

2.5.2 Implementace lexikálního analyzátoru jako automatu se stavovým øí-
zením

V pøípadì, ¾e je lexikální struktura jazyka popsána koneèným automatem, mù¾eme implemento-
vat pøímo èinnost tohoto automatu, a to buï pomocí tabulky pøechodové funkce automatu nebo
pøímo pøepisem automatu do programu. Konstruktory lexikálních analyzátorù pou¾ívají pøede-
v¹ím první variantu, nebo» jak formát tabulky, tak i pøíslu¹ný interpretaèní program mohou být
standardizovány.

Pøíklad 2.8. Uká¾eme implementaci lexikálního analyzátoru 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 identifikátor */

int yyleng; /* délka identifikátoru */



2.5. Implementace lexikálního analyzátoru 29

int yyival; /* hodnota èísla */

static int state; /* souèasný stav automatu */

int next( int newst ) /* pøechod do nového stavu */

f
state = newst;

return getchar();

g

int yylex( void )

f
int ch = next(0); /* souèasný znak na vstupu */

for ( ;; )

switch (state) f
case 0: /* stav 0 - startovací stav */

if ( ch == ' ' )

ch = next(0);

else if ( isalpha(ch) ) f
yyleng = 1;

yytext[ yyleng ] = ch;

ch = next( 1 );

g
else if ( isdigit(ch) ) f

yyival = ch - '0';

ch = next( 2 );

g
else if ( ch == 'f' )

ch = next( 3 );

else f
return ( ch );

case 1: /* stav 1 - analýza identifikátoru */

if( isalnum(ch) ) f
yytext[ yyleng++ ] = ch;

ch = next( 1 );

g
else f

yytext[ yyleng ] = 'n0';
ungetc( ch, stdin );

return( IDENT );

g
case 2: /* stav 2 - analýza èísla */

if( isdigit(ch) ) f
yyival = 10 * yyival + (ch - '0');

ch = next( 2 );

g
else f
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ungetc( ch, stdin );

return( NUM );

g

case 3: /* stav 3 - analýza poznámky */

if( ch == EOF ) f

yyerror( "Neukonèená poznámka" );

return( EOF );

g

else if( ch == 'g' )

ch = next( 0 );

else

ch = next( 3 );

g

g

Volání funkce next() reprezentuje jednu hranu grafu pøechodù; tato funkce nastaví nový
stav automatu a pøeète dal¹í znak ze vstupu. Pov¹imnìte si, ¾e uvedená implementace není
zcela pøesná, nebo» zde nejsou realizovány koncové stavy reprezentující operátory '+' a '�'; v
tomto smyslu se vlastnì jedná o èásteènì optimalizovaný automat. I pøesto je tato implementace
mnohem ménì efektivní ne¾ ta, která byla uvedena v pøedchozím odstavci. Je to zpùsobeno
zejména neustálým rozhodováním o souèasném stavu a pøechody, které nemìní stav | napø. ve
stavu 0 pøi mezeøe.

2.6 Lex | generátor lexikálních analyzátorù

2.6.1 Èinnost programu lex

Pro vytváøení lexikálních analyzátorù na základì speciálního zápisu zalo¾eného na regulárních
výrazech bylo vytvoøeno mnoho prostøedkù. S pou¾itím regulárních výrazù a automatù pro
speci�kaci symbolù jsme se ji¾ seznámili. Nyní si uvedeme pøíklad prostøedku, který by byl
schopen vygenerovat lexikální analyzátor pouze na základì speci�kace jazyka, konkrétnì pro-
støedek zvaný lex, který se ¹iroce vyu¾ívá pro speci�kaci lexikálních analyzátorù pro øadu jazykù.
Budeme jej nazývat pøekladaè lex a jeho vstupní speci�kaci jazyk lex. Diskuse kolem tohoto
jazyka nám umo¾ní ukázat, jak lze speci�kaci vzorù pomocí regulárních výrazù kombinovat s
akcemi, tj. napø. s vytváøením polo¾ek tabulky symbolù. Pøekladaè lex byl implementován pod
operaèním systémem Unix (dále budeme popisovat právì tuto verzi), dnes je v¹ak dostupný i
pod jinými operaèními systémy, dokonce i v rùzných zdokonalených variantách.

Lex se obecnì pou¾ívá zpùsobem, který je znázornìn na obr. 2.6. Nejprve pøipravíme spe-
ci�kaci lexikálního analyzátoru vytvoøením zdrojového textu (napø. v souboru lex.l) v jazyku
lex. Potom soubor lex.l zpracujeme programem lex a tím vytvoøíme program v C pod názvem
lex.yy.c. Program lex.yy.c se skládá z tabulkové reprezentace grafu pøechodù vytvoøeného
na základì regulárních výrazù obsa¾ených v lex.l zároveò se standardními podprogramy, které
tyto tabulky pou¾ívají pro rozpoznávání symbolù. Akce spojené s regulárními výrazy v lex.l

jsou reprezentovány úseky kódu v C; pøekladaè lex je okopíruje pøímo do souboru lex.yy.c.
Koneènì se soubor lex.yy.c zpracuje pøekladaèem cc jazyka C, který vytvoøí modul lexikálního
analyzátoru a pøípadnì jej i sestaví s ostatními moduly do cílového programu { pøekladaèe.
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Pøekladaè
C

Pøekladaè
lex

-

- -

-
Zdrojový
program
pro lex

lex.yy.c a.out

lex.yy.c

Obr. 2.6: Vytvoøení lexikálního analyzátoru programem lex

2.6.2 Struktura zdrojového textu

Program v jazyku lex se skládá ze tøí èástí, které jsou oddìleny dvìma znaky % na zaèátku
samostatného øádku:

deklarace

%%

pøekladová pravidla

%%

pomocné procedury

Oddíl deklarací obsahuje deklarace promìnných, pojmenovaných konstant a regulárních de�nicí.
Deklarace, které se mají okopírovat do výstupního textu, musejí být uzavøeny do závorek %{ a
%}. Uvedené deklarace budou globální pro v¹echny funkce obsa¾ené ve vygenerovaném programu.
Regulární de�nice jsou pøíkazy ve tvaru

jméno výraz

kde jméno je oznaèení uvedeného regulárního výrazu, které mù¾e být v dal¹ích výrazech pou-
¾ito ve tvaru fjménog. Poznamenejme, ¾e tyto de�nice jsou implementovány jako makra, tak¾e
pøípadné chyby v jejich zápisu se projeví a¾ pøi rozvoji v pøekladových pravidlech.

Druhý oddíl obsahuje vlastní de�nici lexikální struktury jazyka a èinnosti analyzátoru formou
pøekladových pravidel. Pøekladová pravidla pro lex jsou pøíkazy ve tvaru

p1 action1
p2 action2
: : :

pn actionn

kde pi jsou regulární výrazy a actioni jsou èásti programu popisující èinnost lexikálního analy-
zátoru po rozpoznání lexému odpovídajícího vzoru pi (jediný pøíkaz jazyka C nebo blok pøíkazù
ve slo¾ených závorkách). V jazyku lex se akce zapisují jako pøíkazy jazyka C, obecnì by v¹ak
zde mohl být libovolný jiný implementaèní jazyk. Regulární výrazy jsou v pravidle zapsány bez-
prostøednì od zaèátku øádku a bez mezer, od akce jsou oddìleny alespoò jednou mezerou nebo
tabulátorem.

Tøetí oddíl obsahuje libovolné pomocné procedury potøebné pro akce; pøekladaè lex pouze
zkopíruje ve¹kerý text ze tøetího oddílu do výstupního souboru. Tyto procedury se mohou také
pøekládat samostatnì a potom spojit s lexikálním analyzátorem.
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VÝRAZ POPIS PØÍKLAD

const const const

c libovolný znak c, je¾ není operátorem a

nc libovolný znak c n*
"s" øetìzec s libovolných znakù "**"

: jakýkoliv znak kromì konce øádku a.*b

^ zaèátek øádku ^abc

$ konec øádku abc$

[s] libovolný znak z mno¾iny s [abc]

[^s] libovolný znak, který není v mno¾inì s [^abc]

r� 0 nebo více r a*

r+ 1 nebo více r a+

r? 0 nebo jeden r a?

rfm;ng m a¾ n výskytù r af1,5g
r1r2 r1 následovaný r2 ab

r1jr2 r1 nebo r2 a|b

(r) r (a|b)

r1=r2 r1, pokud za ním následuje r2 abc/123

Obr. 2.7: Regulární výrazy jazyka lex

2.6.3 Zápis regulárních výrazù

Jazyk lex umo¾òuje podstatnì komplikovanìj¹í zápis regulárních výrazù, jak ukazuje tabulka
na obr. 2.7. Symbol c v tabulce oznaèuje jeden znak, r regulární výraz a s øetìzec znakù. Zápis
nc, resp. "s" se pou¾ívá tehdy, jestli¾e potøebujeme uvést nìkterý ze speciálních znakù jazyka
lex v jeho pùvodním významu; jedná se o znaky \ " . ^ $ [ ] * + ? { } | a /. Zápis se
zpìtným lomítkem rovnì¾ umo¾òuje zadat speciální øídicí znaky písmenem (napø. \t, \n) nebo
osmièkovým kódem (\011, \015).

2.6.4 Komunikace s okolím

Lexikální analyzátor vytvoøený programem lex spolupracuje se syntaktickým analyzátorem ná-
sledujícím zpùsobem. Po vyvolání funkce yylex() ze syntaktického analyzátoru zaène lexikální
analyzátor èíst zbývající vstup po znacích a¾ do okam¾iku, kdy najde nejdel¹í pre�x vstup-
ního textu odpovídající jednomu z regulárních výrazù pi. Potom provede akci actioni. Obvykle
actioni provede na konci pøíkaz return( symbol ), kterým vrátí øízení syntaktickému analyzá-
toru a zároveò pøedá kód pøeèteného symbolu. Pokud akce nekonèí pøíkazem návratu, pokraèuje
lexikální analyzátor ve vyhledávání dal¹ích symbolù a¾ po dosa¾ení akce, která zpùsobí návrat
do syntaktického analyzátoru, nebo do nalezení konce vstupního souboru. Opakované vyhledá-
vání lexémù a¾ do explicitního návratu umo¾òuje lexikálnímu analyzátoru výhodnì zpracovávat
mezery a poznámky.

Lexikální analyzátor vrací syntaktickému analyzátoru jedinou hodnotu | kód symbolu. Pro
pøedání hodnoty atributu s informacemi o lexému jsou k dispozici dal¹í promìnné:

int yylineno; /* èíslo souèasného vstupního øádku */

char yytext[ ]; /* text naposledy pøeèteného lexému */

int yyleng; /* délka naposledy pøeèteného lexému */
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Navíc jsou zpøístupnìny dal¹í promìnné, které umo¾òují mìnit pøiøazení vstupního a výstupního
souboru pro lexikální analyzátor

FILE *yyin; /* vstupní soubor - implicitnì stdin */

FILE *yyout; /* výstupní soubor - implicitnì stdout */

Pro ètení jednoho znaku ze vstupního souboru a zápis jednoho znaku na výstup jsou k dispozici
makra input() a output(), která je mo¾no podle potøeby pøede�novat. Výstupní soubor má
význam tehdy, jestli¾e pou¾íváme lex pro vytvoøení tzv. �ltru, tj. programu, který ète vstupní
soubor, provádí v nìm urèité transformace a transformovaný text zapisuje na výstup. Analyzátor
vytvoøený programem lex v pøípadì, ¾e èást vstupního textu nelze pøiøadit ¾ádné z uvedených
regulárních de�nic, tento text opí¹e do výstupního souboru yyout. Na to je tøeba naopak pama-
tovat pøi návrhu skuteèného lexikálního analyzátoru, kdy musí být pokryty skuteènì v¹echny
mo¾né posloupnosti znakù na vstupu regulárními de�nicemi. Jinak by se napø. v pøípadì chybnì
zapsaného symbolu mohly na standardním výstupu objevit neoèekávané texty.

Pøíklad 2.9. Poslední pøíklad této kapitoly ukazuje zápis lexikálního analyzátoru jazyka
z obr. 2.5 prostøedky konstruktoru lex.

%f
# include <stdlib.h> /* pro funkci atoi() */

# define IDENT 256

# define NUM 257

int yyival; /* atribut symbolu NUM */

%g
/* regulární výrazy */

delim [ ntnn]
ws fdelimg+|nf[�g]*ng
letter [A-Za-z]

digit [0-9]

id fletterg(fletterg|fdigitg)*
number fdigitg+

%%

fwsg f/* ¾ádná akce a bez návratu */g
fidg return(IDENT);

fnumberg fyyival = atoi( yytext ); return(NUM);g
. return(yytext[0]);

Obr. 2.8: Program v jazyce lex

První výraz v èásti pøekladových pravidel udává, ¾e po rozpoznání ws, tj. maximální posloup-
nosti mezer, tabelátorù, koncù øádkù a poznámek, se neprovede ¾ádná akce a tedy ¾e se bude
pokraèovat ètením dal¹ího symbolu. V pravidle pro id obsahuje pøíslu¹ná akce pouze návrat
z lexikální analýzy a pøedání kódu symbolu IDENT jako návratové hodnoty. Pravidlo pro number
nejprve pøevede textovou reprezentaci èísla z promìnné yytext na binární hodnotu standardní
funkcí atoi() a vrátí kód symbolu NUM. Poznamenejme, ¾e promìnná yyival, do ní¾ se hod-
nota èísla ukládá, není de�nována programem lex a její de�nice tedy musí být uvedena v èásti
deklarací.
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Pøíklad 2.10. V pøíkladu 2.9 jsme si pøedvedli zápis lexikálního analyzátoru, u nìho¾ jsme
pøedpokládali opakované volání, v¾dy pro získání jediného vstupního symbolu. Ponìkud jiným
zpùsobem se v jazyku lex vytváøejí �ltry, které | jak jsme ji¾ uvedli | pouze transformují
vstupní text a zapisují jej na výstup. Celá èinnost �ltru se tedy mù¾e provést v rámci jediného
volání funkce yylex(). Následující program bude pøedstavovat �ltr, který ze vstupního souboru
vypustí v¹echny nadbyteèné mezery a tabulátory.

%%

[ nt]+ f output(' '); g

Tato speci�kace ze vstupního souboru vybírá pouze posloupnosti mezer a tabulátorù, které
zkracuje na jedinou mezeru. V¹echny ostatní znaky se pøená¹ejí beze zmìny na výstup.

2.7 Zotavení po chybì v lexikální analýze

Pøímo v lexikální analýze se rozpoznává pouze málo chyb, nebo» lexikální analyzátor má na
zdrojový program pøíli¹ omezený pohled. Pokud se ve zdrojovém programu v jazyce C objeví
poprvé øetìzec fi v kontextu

fi ( a == f(x) ) ...

nemù¾e lexikální analyzátor øíci, zda fi je chybnì napsané klíèové slovo if nebo nedeklarovaný
identi�kátor funkce. Vzhledem k tomu, ¾e fi je platný identi�kátor, musí lexikální analyzátor
vrátit symbol pro identi�kátor a nechat zpracování chyby na nìkteré dal¹í fázi pøekladaèe.

Pøedpokládejme v¹ak, ¾e se naskytla situace, ve které není lexikální analyzátor schopen
pracovat, nebo» ¾ádný ze vzorù pro symboly neodpovídá pre�xu zbývajícího vstupu. Snad nej-
snadnìj¹í strategií zotavení je metoda, kdy ze zbývajícího vstupu vypou¹tíme znaky tak dlouho,
a¾ se lexikálnímu analyzátoru podaøí rozpoznat dal¹í správnì vytvoøený symbol. Dal¹í mo¾ností
je, ¾e lexikální analyzátor, ani¾ nahlásí chybu, vrátí kód speciálního terminálního symbolu, který
není obsa¾ený v gramatice jazyka, a nechá hlá¹ení chyby a zotavení na syntaktický analyzátor.
Obì metody se v praxi bì¾nì pou¾ívají a jsou obvykle dostateènì úèinné.

Jiné mo¾né èinnosti pøi zotavení z chyby jsou:

� vypu¹tìní pøebývajícího znaku,

� vlo¾ení chybìjícího znaku,

� náhrada nesprávného znaku správným,

� vzájemná výmìna dvou sousedních znakù.

Podobnými chybovými transformacemi se mù¾eme pokou¹et opravit chybu. Nejjednodu¹¹í
takovou strategií je zji¹»ování, zda se nedá pou¾itím právì jedné transformace pøevést zbývající
vstup na platný lexém. Tato strategie pøedpokládá, ¾e vìt¹ina lexikálních chyb je výsledkem je-
diné chybové transformace (napø. pøeklepu pøi poøizování zdrojového textu); takový pøedpoklad
obvykle (ale ne v¾dy) odpovídá praxi.

Jedním ze zpùsobù nalezení chyb v programu je výpoèet minimálního poètu chybových trans-
formací po¾adovaných pro pøevod chybného programu na syntakticky správný program. Øíkáme,
¾e chybný program obsahuje k chyb, pokud nejkrat¹í posloupnost chybových transformací, která
jej zobrazuje na nìjaký platný program, má délku k. Oprava chyb pomocí minimální vzdálenosti
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je vhodný teoretický nástroj, av¹ak v praxi se obecnì nepou¾ívá pro její velmi nároènou imple-
mentaci. Nìkolik experimentálních pøekladaèù v¹ak pou¾ívalo kritéria minimální vzdálenosti pro
lokální opravy.
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Kapitola 3

Syntaktická analýza

3.1 Èinnost syntaktického analyzátoru

Bìhem syntaktické analýzy se pøekladaè sna¾í zjistit, zda zdrojový text tvoøí vìtu odpovídající
gramatice pøekládaného jazyka. K tomu vyu¾ívá posloupnost lexikálních symbolù získanou jako
výsledek lexikální analýzy. Pokud text obsahuje nìjaké chyby, pøekladaè je nahlásí a obvykle
provede urèité zotavení tak, aby i pøi výskytu chyb mohl pokraèovat dále v èinnosti a odhalit
pøípadné dal¹í chyby.

Pøi implementaci pøekladaèe se obvykle pou¾ívá jednoho ze dvou základních pøístupù| pøe-
kladu shora dolù nebo zdola nahoru. Tyto názvy odpovídají postupu pøi vytváøení derivaèního
stromu; pøi pøekladu shora dolù vycházíme ze startovacího symbolu gramatiky a sna¾íme se
postupnou expanzí nonterminálních symbolù dospìt a¾ k terminálním symbolùm odpovídajícím
posloupnosti lexikálních symbolù na vstupu, pøi pøekladu zdola nahoru se naopak sna¾íme po-
sloupnost terminálních symbolù ze vstupu redukovat a¾ na startovací nonterminál. Uvedeným
dvìma pøístupùm odpovídají také dvì základní tøídy gramatik, konkrétnì LL a LR gramatiky,
které popisují urèité dostateènì velké podmno¾iny bezkontextových jazykù. Èasto se pro analy-
zátory implementované ruènì vyu¾ívá LL gramatik; analyzátory vìt¹í tøídy LR jazykù se obvykle
vytváøejí automatizovanými prostøedky.

V praktické implementaci syntaktického analyzátoru obvykle po¾adujeme více ne¾ jenom
informaci o syntaktické správnosti zdrojového programu. Výstupem analyzátoru bude urèitá
reprezentace zdrojového textu, která bude obsahovat pouze informace podstatné pro dal¹í prùbìh
pøekladu. Touto reprezentací mù¾e být napøíklad derivaèní strom nebo obecnì urèitá posloupnost
akcí, které vytváøejí vnitøní reprezentaci struktury zdrojového programu a uchovávají informace
o sémantice tìchto struktur (atributy | jména identi�kátorù, hodnoty literálù apod.). Uchované
informace pak vyu¾ívá sémantická analýza pro vyhodnocení tìch závislostí, které nelze popsat
prostøedky bezkontextových gramatik.

3.2 Syntaktická analýza shora dolù

V této èásti se budeme zabývat základními principy pøekladu shora dolù a implementací odpo-
vídajícího syntaktického analyzátoru, nazývaného èasto prediktivní syntaktický analyzátor.

Pøeklad shora dolù mù¾eme popsat buï jako proces hledání levé derivace vstupního øetìzce,
nebo jako proces vytváøení derivaèního stromu poèínaje jeho koøenem. Tento proces mù¾e být
realizován obecnì metodou \pokusu a omylu", kdy se sna¾íme v urèitém bodì pøekladu aplikovat

37
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postupnì jednotlivá pravidla gramatiky a v pøípadì, ¾e je aplikace urèitého pravidla neúspì¹ná,
provedeme návrat do bodu, ze kterého lze pokraèovat dále volbou jiné varianty. Tento rekurzivní
postup se nazývá syntaktická analýza s návraty; je znaènì neefektivní a pro úèely pøekladu
programovacích jazykù nevhodný. Na¹tìstí vìt¹ina bì¾ných konstrukcí programovacích jazykù
je taková, ¾e umo¾òují pøímoèarou analýzu bez návratù.

3.2.1 Mno¾iny FIRST a FOLLOW

Konstrukce prediktivního analyzátoru je zalo¾ena na dvou funkcích spojených s gramatikou
G. Tyto funkce, FIRST a FOLLOW , umo¾òují de�novat øídicí tabulku pro deterministický
zásobníkový automat. Mno¾iny symbolù získané funkcí FIRST i FOLLOW lze také pou¾ít jako
synchronizaèní mno¾iny pro zotavení.

Je-li � øetìzec symbolù gramatiky, potom FIRST (�) je mno¾ina terminálních symbolù,
jimi¾ mohou zaèínat øetìzce derivované z �. Pokud �

?
) �, je � rovnì¾ ve FIRST (�).

Mno¾inu FOLLOW (A) pro nonterminál A de�nujeme jako mno¾inu v¹ech terminálních
symbolù a, které se mohou vyskytovat bezprostøednì vpravo od A v nìjaké vìtné formì, tj.
mno¾ina takových terminálních symbolù, pro nì¾ existuje derivace ve tvaru S

?
) �Aa� pro

nìjaké � a �. Pov¹imnìte si, ¾e bìhem derivace mohou mezi A a a být nìjaké symboly. Pokud
je tomu tak, pak tyto symboly derivují prázdný øetìzec � a vymizí. Mù¾e-li být A nejpravìj¹ím
symbolem v nìjaké vìtné formì, je ve FOLLOW (A) rovnì¾ symbol $, který pøedstavuje konec
vstupního øetìzce.

Mno¾iny FIRST (X) pro v¹echny symboly X gramatiky vypoèteme aplikací následujících
pravidel opakovanì tak dlouho, a¾ nelze do ¾ádné mno¾iny FIRST pøidat dal¹í terminální
symbol nebo �.

1. Je-li X terminální symbol, potom FIRST (X) je rovno fXg.

2. Je-li X ! � pravidlo, potom pøidáme do FIRST (X) symbol �.

3. Je-li X nonterminál a X ! Y1Y2 � � � Yk pravidlo, potom pøidáme do FIRST (X) symbol
a, jestli¾e pro nìjaké i je a 2 FIRST (Yi) a � je ve v¹ech mno¾inách FIRST (Y1), : : :,
FIRST (Yi�1), tj. jestli¾e Y1 � � � Yi�1

?
) �. Je-li � ve FIRST (Yj) pro v¹echna j = 1; 2; : : : ; k,

potom pøidáme � do FIRST (X). Napøíklad v¹echny terminální symboly z FIRST (Y1) jsou
urèitì ve FIRST (X). Pokud Y1 nederivuje �, nepøidáme do FIRST (X) ji¾ nic dal¹ího,
ale jestli¾e Y1

?
) �, pøidáme FIRST (Y2) atd.

Nyní mù¾eme vypoèítat FIRST (X) pro libovolný øetìzec X1X2 � � �Xn následujícím postu-
pem. Pøidáme do FIRST (X1X2 � � �Xn) v¹echny symboly z FIRST (X1) rùzné od �. Pokud je �
ve FIRST (X1), pøidáme rovnì¾ symboly z FIRST (X2), je-li � ve FIRST (X1) i FIRST (X2),
pøidáme symboly z FIRST (X3) atd. Koneènì pøidáme do FIRST (X1X2 � � �Xn) symbol �, po-
kud v¹echny mno¾iny FIRST (Xi) obsahují �.

Výpoèet mno¾in FOLLOW (A) pro v¹echny nonterminály A provedeme aplikací následují-
cích pravidel opakovanou tak dlouho, a¾ nelze do ¾ádné mno¾iny FOLLOW pøidat dal¹í symbol.

1. Do FOLLOW (S), kde S je startovací symbol gramatiky, vlo¾íme symbol $ oznaèující
konec vstupního øetìzce.

2. Máme-li pravidlo A ! �B�, potom v¹e z mno¾iny FIRST (�) kromì � se umístí do
FOLLOW (B).
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3. Máme-li pravidlo A! �B nebo A! �B� kde FIRST (�) obsahuje � (tj. � ?
) �), potom

prvky z mno¾iny FOLLOW (A) jsou obsa¾eny zároveò v mno¾inì FOLLOW (B).

Pøíklad 3.1. Uva¾ujme gramatiku
(1) E ! TE0

(2) E0 ! +TE0

(3) j �
(4) T ! FT 0

(5) T 0 ! �FT 0

(6) j �
(7) F ! (E)
(8) j id

Potom

FIRST (E) = FIRST (T ) = FIRST (F ) = f(; idg
FIRST (E0) = f+; �g
FIRST (T 0) = f�; �g
FOLLOW (E) = FOLLOW (E0) = f); $g
FOLLOW (F ) = f+; �; ); $g

Napøíklad id a levá závorka se pøidaly do FIRST (F ) na základì pravidla (3) z de�nice
FIRST v obou pøípadech s i = 1, nebo» FIRST (id) = fidg a FIRST (0(0) = f(g podle pravidla
(1). Potom podle pravidla (3) s i = 1 z pravidla T ! FT 0 plyne, ¾e id a levá závorka jsou rovnì¾
ve FIRST (T ). Dále je napøíklad podle pravidla (2) symbol � prvkem FIRST (E0).

Výpoèet mno¾in FOLLOW zahájíme vlo¾ením $ do FOLLOW (E) podle pravidla (1). Podle
(2) s pravidlem F ! (E) je ve FOLLOW (E) také pravá závorka. Aplikace (3) na pravidlo
E ! TE0 vede k tomu, ¾e $ a pravá závorka jsou ve FOLLOW (E0). Vzhledem k tomu, ¾e
E0 ?
) �, jsou také ve FOLLOW (T ). Jako poslední pøíklad aplikace pravidel pro FOLLOW

uva¾ujme pøípad T ! TE0 v pravidle (2), podle nìho¾ v¹echno z FIRST (E0) s výjimkou � se
musí umístit do FOLLOW (T ). To, ¾e $ je ve FOLLOW (T ), jsme ji¾ zjistili.

3.2.2 Konstrukce rozkladových tabulek

Syntaktický analyzátor pracující metodou shora dolù mù¾eme popsat jako zásobníkový automat
tvoøený vstupní páskou, zásobníkem, výstupní páskou a rozkladovou tabulkou. Automat ète
symboly ze vstupní pásky a na výstupní pásku zapisuje èísla aplikovaných pravidel gramatiky
| levý rozklad vstupní vìty. Kon�gurace tohoto automatu je dána trojicí

(x;X�; �);

kde x je nepøeètená èást vstupního øetìzce, X� obsah zásobníku (se symbolem X na vrcholu) a
� je obsah výstupní pásky. Automat zaèíná pracovat v poèáteèní kon�guraci

(w;S#; �);

kde w je vstupní øetìzec, S startovací nonterminál a # speciální zásobníkový symbol oznaèující
dno zásobníku. Pokud automat pøijme vstupní øetìzec w, dostane se do koncové kon�gurace

(�;#; �);
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kde � je levý rozklad.
Rozkladová tabulka reprezentuje zobrazení

M : (� [N [ f#g � (� [ f$g)! fexpand 1; expand 2; : : : ; expand n;pop;accept; errorg

kde význam jednotlivých akcí je následující:

� expand i Je-li pi : A! � i-té pravidlo gramatiky, na vrcholu zásobníku je nonterminál
A, na vstupu symbol a a M [A; a] = expand i, provede automat pøechod

(ax;A�; �) ` (ax; ��; � i)

tj. nonterminál A se na vrcholu zásobníku nahradí pravou stranou � pravidla pi a na
výstup se dá èíslo pou¾itého pravidla i.

� pop Je-li na vstupu i na vrcholu zásobníku tý¾ terminální symbol a, provede automat
pøechod

(ax; a�; �) ` (x; �; �)

tj. symbol a se odstraní z vrcholu zásobníku i ze vstupu.

� accept Akce accept pøedstavuje pøijetí vstupního øetìzce v koncové kon�guraci auto-
matu, pøièem¾ výstupní øetìzec obsahuje úplný levý rozklad vstupní vìty.

� error Akce error nastane tehdy, jestli¾e vstupní øetìzec není prvkem jazyka, tak¾e au-
tomat nemù¾e dále pokraèovat v èinnosti.

Pøíklad 3.2. Rozkladová tabulka deterministického zásobníkového automatu pro gramatiku
(1) S ! aAS
(2) S ! b
(3) A ! a
(4) A ! bSA

bude mít následující tvar (akce expand i je zapsána jako ei, akce accept jako acc a prázdná
políèka pøedstavují akci error):

VSTUPNÍ SYMBOL
ZÁSOBNÍK

a b $
S e1 e2
A e3 e4
a pop
b pop
# acc

Pro vstupní øetìzec abbab potom mù¾eme vytvoøit následující posloupnost pøechodù automatu:

(abbab$; S#; �)
e1
` (abbab$; aAS#; 1)

pop

` (bbab$; AS#; 1)
e4
` (bbab$; bSAS#; 14)

pop

`

(bab; SAS#; 14)
e2
` (bab$; bAS#; 142)

pop

` (ab$; AS#; 142)
e3
` (ab$; aS#; 1423)

pop

`

(b$; S#; 1423)
e2
` (b$; b#; 14232)

pop

` ($;#; 14232);
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která nám dá rozklad vìty abbab ve tvaru 14232.

Pro konstrukci rozkladové tabulky deterministického zásobníkového automatu ke gramatice
G mù¾eme vyu¾ít algoritmu 3.1. Je zalo¾en na následující my¹lence. Pøedpokládejme, ¾e A! �
je pravidlo a ¾e a je ve FIRST (�). Potom, je-li souèasným vstupním symbolem a, provede
analyzátor expanzi A na �. Jediná komplikace nastane, pokud � = � nebo �

?
) �. V tom

pøípadì musíme opìt expandovat A na �, je-li souèasný vstupní symbol ve FOLLOW (A) nebo
byl-li dosa¾en konec vstupního øetìzce (symbol $) a $ je ve FOLLOW (A). Akce pop se bude
provádìt tehdy, je-li na vrcholu zásobníku i na vstupu tý¾ terminální symbol a akce accept
nastane v situaci, kdy bude vstupní øetìzec vyèerpán (na vstupu bude ukonèovací symbol $) a
zásobník vyprázdnìn (na vrcholu bude symbol #).

Algoritmus 3.1. (Konstrukce rozkladové tabulky prediktivního analyzátoru)
Vstup. Gramatika G.
Výstup. Rozkladová tabulka M .
Metoda.

1. Pro v¹echna pravidla pi tvaru A! � proveï kroky 2 a 3.

2. Pro v¹echny terminální symboly a ve FIRST (�) pøidej expand i do M [A; a].

3. Je-li � ve FIRST (�), pøidej expand i do M [A; b] pro v¹echny terminální symboly b z
mno¾iny FOLLOW (A). Pokud � je ve FIRST (�) a $ ve FOLLOW (A), pøidej expand i
do M [A; $].

4. Pro v¹echny terminální symboly a pøidej pop do M [a; a].

5. Nastav M [#; $] na pop.

6. V¹echny nede�nované polo¾ky v M nastav na error.

Pøíklad 3.3. Pou¾ijme algoritmus 3.1 na gramatiku z pøíkladu 3.1. Vzhledem k tomu, ¾e
FIRST (TE0) = FIRST (T ) = f(; idg, budou polo¾ky M [E; (] a M [E; id] obsahovat expand 1.

Pravidlo E0 ! +TE0 vede k tomu, ¾e M [E0;+] bude obsahovat expand 2. Pravidlo E0 ! �
vede dále k tomu, ¾e M [E0; )] a M [E0; $] budou obsahovat expand 3, nebo» FOLLOW (E0) =
f); $g.

Celá rozkladová tabulka vytvoøená algoritmem 3.1 je na obr. 3.1.

3.2.3 LL(1) gramatiky

Algoritmus 3.1 lze aplikovat na libovolnou gramatiku G a získat tak rozkladovou tabulku M .
Pro nìkteré gramatiky se v¹ak mù¾e stát, ¾e v nìkterých polo¾kách rozkladové tabulky budeme
mít více koniktních akcí. Napøíklad je-li gramatika G zleva rekurzivní nebo nejednoznaèná,
bude tabulka M obsahovat alespoò jednu násobnì de�novanou polo¾ku.

Gramatika, její¾ rozkladová tabulka neobsahuje násobnì de�nované polo¾ky, se nazývá LL(1)
gramatika. První \L" v názvu znamená, ¾e se vstupní text prohlí¾í zleva doprava, druhé \L"
pøedstavuje vytváøení levého rozkladu a \1" vyjadøuje poèet symbolù ve vstupním textu, které
potøebujeme znát pøi rozhodování o prùbìhu analýzy. Lze ukázat, ¾e algoritmus 3.1 pro v¹echny
LL(1) gramatiky G vede k rozkladové tabulce deterministického zásobníkového automatu, který
pøijímá právì jazyk L(G).
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VSTUPNÍ SYMBOL
ZÁSOBNÍK

id + � ( ) $
E e1 e1
E0 e2 e3 e3
T e4 e4
T 0 e6 e5 e6 e6
F e8 e7
id pop
+ pop
� pop
( pop
) pop
$ acc

Obr. 3.1: Rozkladová tabulka prediktivního analyzátoru

Z de�nice LL(1) gramatiky (viz [16]) vyplývá nìkolik vlastností, které umo¾òují rozhodnout,
zda daná gramatika je èi není typu LL(1). Následující dvì vlastnosti musí ka¾dá LL(1) gramatika
nutnì splòovat:

Nech» A! �1j�2j : : : j�n jsou v¹echna A-pravidla gramatiky G. Potom:

� Vlastnost FF. Mno¾iny FIRST v¹ech pravých stran musejí být po dvojicích disjunktní,
tj.

FIRST (�i) \ FIRST (�j) = ; pro i 6= j

� Vlastnost FFL. Je-li dále pro nìjaké i �i
?
) �, musí být FOLLOW (A) po dvojicích

disjunktní s mno¾inami FIRST zbývajících pravých stran, tj.

FIRST (�j) \ FOLLOW (A) = ; pro i 6= j

Z uvedených pravidel napøíklad vyplývá, ¾e LL(1) gramatika nemù¾e obsahovat levou rekurzi,

nebo» by pro nìkterý nonterminál A takový, ¾e A +
) A�;� 2 (N [�)�, byla poru¹ena podmínka

FF. Napøíklad je-li v gramatice pøímo pravidlo A! A�j�, potom FIRST (�) � FIRST (A�).

3.2.4 Transformace na LL(1) gramatiku

V mnoha pøípadech není výchozí gramatika, pro kterou chceme vytvoøit syntaktický analyzátor,
typu LL(1). To znamená, ¾e v ní existují pravidla, která poru¹ují nìkterou z podmínek FF nebo
FFL. Transformaci takové gramatiky na typ LL(1) nám mohou umo¾nit následující postupy
(podrobnìj¹í popis uveden v [16]):

� Odstranìní levé rekurze Jak ji¾ bylo uvedeno vý¹e, gramatika, která obsahuje levou re-
kurzi, nemù¾e být typu LL(1). Obecnì mù¾eme zleva rekurzivní pravidlo zapsat jako

A! A�1 j A�2 j � � � j A�n j �1 j � � � j �m
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kde øetìzce �i nezaèínají nonterminálem A. Takové pravidlo mù¾eme pøepsat zavedením
nového nonterminálu A0 jako

A! �1A
0 j �2A

0 j � � � j �mA
0

A0 ! �1A
0 j �2A

0 j � � � j �nA
0 j �

� Faktorizace pravidel Zaèíná-li nìkolik pravých stran A-pravidla tým¾ øetìzcem terminál-
ních symbolù, tj. má-li pravidlo tvar

A! ��1 j ��2 j � � � j ��n;

mù¾eme provést jejich \vytknutí" opìt zavedením nového nonterminálu A0 s pravidly

A! �A0

A0 ! �1 j �2 j � � � j �n

Tato úprava, stejnì jako pøedchozí, v¹ak nemusí zaruèit, ¾e nepøinese dal¹í konikty.
Budou-li napøíklad nìkteré z øetìzcù �i neprázdný prùnik mno¾in FIRST , dojde opìt
k poru¹ení podmínky FF v nonterminálu A0.

� Eliminace pravidel Nìkterým koniktùm se mù¾eme vyhnout tak, ¾e za nìkteré nonter-
minály dosadíme jejich pravé strany a tím odstraníme z gramatiky pravidla, která zpùso-
bovala konikt.

� Redukce mno¾iny FOLLOW Je-li pro nìkterý nonterminál poru¹ena podmínka FFL, mù-
¾eme pøidat nový nonterminál, který vede ke zmen¹ení poètu prvkù koniktní mno¾iny
FOLLOW a pøípadnì i k disjunktnosti této mno¾iny FOLLOW s mno¾inami FIRST
zbývajících pravých stran pravidel koniktního nonterminálu (pøíklad viz [16], str. 103).

Uvedené transformace nemusí obecnì vést k cíli, a to i v pøípadì, ¾e k transformované
gramatice LL(1) gramatika existuje.

3.2.5 Analýza rekurzivním sestupem

Jednou z implementací syntaktické analýzy shora dolù je analýza rekurzivním sestupem. Tato
metoda spoèívá v zápisu samostatných procedur pro analýzu ka¾dého nonterminálního sym-
bolu gramatiky. Pøeklad programu se pak spustí voláním procedury odpovídající startovacímu
nonterminálu.

Máme-li pro nonterminál A jediné pravidlo ve tvaru A! X1 X2 : : : Xn, bude tìlo pøíslu¹né
procedury obsahovat posloupnost akcí provádìjících postupnì analýzu symbolù X1 a¾ Xn. Je-li
symbol Xi nonterminálním symbolem gramatiky, bude odpovídající akcí volání podprogramu
pro analýzu symbolu Xi, je-li Xi terminální symbol, zavoláme podprogram expect(Xi). Tento
podprogram zjistí, zda je na vstupu po¾adovaný symbol a v pøípadì, ¾e ano, pøeète dal¹í vstupní
symbol; v opaèném pøípadì nahlásí syntaktickou chybu. Pøíklad implementace procedury expect
v jazyce Pascal je na obr. 3.2. Pøedpokládáme, ¾e lexikální analyzátor je reprezentován procedu-
rou lex, která pøi ka¾dém zavolání naplní globální promìnnou sym typu symbol následujícím
vstupním symbolem.
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procedure expect(s: symbol);

begin

if sym = s then

lex

else

error

end;

Obr. 3.2: Implementace procedury expect

Napøíklad pro analýzu nonterminálu A s jediným pravidlem A ! xBy bude implementace
procedury následující (pøedpokládáme, ¾e terminálním symbolùm x a y odpovídají konstanty
SYM X a SYM Y):

procedure A;

begin

expect(SYM X);

B;

expectSYM Y)

end;

V pøípadì, ¾e nonterminál A je de�nován více A-pravidly gramatiky, napø. pokud gramatika
obsahuje A-pravidla A! �1 j �2 j : : : j �k, musíme nejprve na základì následujícího vstupního
symbolu vybrat vhodnou pravou stranu. Pro ka¾dou variantu �i budeme mít úsek ve tvaru

if sym in �(A;�i) then begin

/* implementace analýzy øetìzce �i */

end

kde funkce �(A;�i) je de�nována jako

�(A;�) =

(
FIRST (�); � 62 FIRST (�)
FOLLOW (A) [ (FIRST (�) n f�g); � 2 FIRST (�)

Tato funkce de�nuje mno¾inu symbolù, které se mohou vyskytovat na vstupu v okam¾iku ex-
panze nonterminálu A na øetìzec �. Pokud tento øetìzec v¾dy obsahuje alespoò jeden symbol, je
touto mno¾inou FIRST (�). Mù¾e-li v¹ak expandovaný øetìzec být prázdný, je tøeba oèekávat
na vstupu i ty symboly, které jsou souèástí mno¾iny FOLLOW (A) nonterminálu na levé stranì
pravidla. Je-li na vstupu symbol, který nepatøí do ¾ádné z mno¾in �(A;�i), jde o syntaktickou
chybu.

Vzhledem k tomu, ¾e výbìr pravé strany musí být u analyzátoru bez návratù jednoznaèný,
musí být mno¾iny symbolù de�nované funkcí �(A;�i) pro jednotlivé pravé strany �i disjunktní.
Toto tvrzení ale není nic jiného, ne¾ vyjádøení podmínek FF a FFL pro LL(1) gramatiku.

Pøíklad 3.4. Mìjme dánu gramatiku pro aritmetický výraz s operátory + a *, závorkami a
celoèíselnými konstantami:

E ! T E1

E1 ! + T E1 j �

T ! F T1
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T1 ! � F T1 j �

F ! ( E ) j id

Pro nonterminál E1 mù¾eme vypoèítat následující mno¾iny:

FIRST (+ T E1) = f+g;

F IRST (�) = f�g;

FOLLOW (E1) = f); $g;

�(E1;+ T E1) = f+g;

�(E1; �) = f); $g;

tak¾e jej mù¾eme implementovat procedurou

procedure E1;

begin

if sym in [ADDSYM] then begin

expect(ADDSYM);

T;

E1

end

else if sym in [RPRSYM, EOFSYM] then begin

/* prázdná pravá strana */

end

else

error

end;

Typ symbol je v tomto pøípadì reprezentován výètem konstant ADDSYM (operátor +), MULSYM
(operátor �), LPRSYM (levá závorka), RPRSYM (pravá závorka), IDSYM (identi�kátor) a EOFSYM

(konec vstupního textu $).
Je zøejmé, ¾e uvedené øe¹ení lze implementovat mnohem efektivnìji, pokud provedeme ná-

sledující optimalizace:

� Test, zda je symbol obsa¾en v jednoprvkové mno¾inì, lze nahradit pøímo testem na rovnost.

� V pøípadì, ¾e pravá strana pravidla zaèíná terminálním symbolem, není tøeba volat pro-
ceduru expect, nebo» máme ji¾ pøi výbìru pravé strany zaruèen kladný výsledek testu na
obr. 3.2. Mù¾eme tedy rovnou volat lexikální analyzátor.

� Je-li pravá strana pravidla prázdná (tj. je-li tvoøena pouze symbolem �), je mo¾né ji im-
plementovat v¾dy jako poslední a obrátit pøíslu¹ný test.

Po naznaèených optimalizacích dostaneme koneènou verzi procedury analyzující nonterminál
E1:

procedure E1;

begin

if sym = ADDSYM then begin

lex;

T;
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E1

end

else if not (sym in [RPRSYM, EOFSYM]) then

error;

end;

Podobným zpùsobem mù¾eme implementovat i zbývající nonterminály gramatiky.

3.2.6 Nerekurzivní prediktivní analýza

Implementace syntaktického analyzátoru z pøedchozího èlánku vyu¾ívala pro uchování infor-
mací o rozpracované èásti vìty implicitního zásobníku, který pou¾ívá hostitelský pøekladaè (tj.
v na¹em pøípadì pøekladaè Pascalu) pro realizaci volání rekurzivních podprogramù. Je v¹ak
také mo¾né vytvoøit prediktivní syntaktický analyzátor, který pou¾ívá svùj vlastní zásobník.
Struktura takového analyzátoru je na obr. 3.3.

Øídicí
program

Z

$

Y

X

6

?

-�

VSTUP

ZÁSOBNÍK

M
Rozkladová tabulka

a + b $

VÝSTUP

Obr. 3.3: Model nerekurzivního prediktivního syntaktického analyzátoru

Tento typ analyzátoru, nazývaný syntaktický analyzátor øízený tabulkou, je tvoøen vstupní
pamìtí, zásobníkem, rozkladovou tabulkou a výstupem. Vstupní pamì» obsahuje analyzovaný
øetìzec zakonèený speciálním symbolem $, který oznaèuje konec vstupního øetìzce. Zásobník ob-
sahuje posloupnost symbolù gramatiky; dno zásobníku je indikováno opìt speciálním symbolem
#. Rozkladová tabulka je dvojrozmìrné pole M [A; a], kde A je nonterminál a a je terminální
symbol nebo symbol $.

Samostatnou èástí analyzátoru je øídicí program, který opakovanì prohlí¾í symbol X na
vrcholu zásobníku a souèasný vstupní symbol a, na základì nich¾ se rozhoduje o své dal¹í èinnosti.
Algoritmus rozhodování je následující:

� Je-li X = # a a = $, vyèerpali jsme vstupní øetìzec i zásobník; analyzátor se zastaví a
ohlásí úspì¹né ukonèení.

� Je-li X = a 6= $, odstraníme symbol X z vrcholu zásobníku a pøesuneme se na následující
vstupní symbol.

� Je-li X nonterminální symbol, provedeme jeho expanzi na nìkterou z odpovídajících pra-
vých stran pravidel gramatiky. Pokud polo¾ka rozkladové tabulky M [X; a] obsahuje X-
pravidlo gramatiky, nahradíme symbol X na vrcholu zásobníku pravou stranou tohoto
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pravidla a na výstup pøedáme èíslo pou¾itého pravidla. Pokud je v¹ak M [X; a] = error,
jde o syntaktickou chybu, kterou musí analyzátor nahlásit a provést zotavení.

� V ostatních pøípadech jde opìt o syntaktickou chybu.

Tento algoritmus mù¾eme vyjádøit programem na obr. 3.4. Promìnná top obsahuje index vrcholu
zásobníku symbolù stack, funkce pop() odstraní vrchol zásobníku a funkce push() ulo¾í na zá-
sobník øetìzec symbolù. Funkce error() provádí hlá¹ení syntaktických chyb a pøípadné zotavení,
funkce lex() pøedstavuje lexikální analyzátor, který pøi ka¾dém zavolání vrátí jeden symbol ze
vstupu.

top := 0;
push(#S);
a := lex();
repeat

X := stack[top];
if X je terminální symbol nebo $ then

if X = a then begin
pop();
a := lex();

end
else error()

else /* X je nonterminál */
if M [X; a] = X ! Y1Y2 � � � Yk then begin

pop();
push(YkYk�1 � � � Y1);
vypi¹ èíslo pou¾itého pravidla

end
else error()

until X = # /* zásobník je prázdný */

Obr. 3.4: Øídicí program prediktivního analyzátoru

3.2.7 Zotavení po chybì pøi analýze shora dolù

K dùle¾itým úkolùm syntaktického analyzátoru patøí také diagnostická èinnost. Aby v rámci
jednoho prùchodu zdrojovým programem kompilátor odhalil co nejvíce chyb, je tøeba imple-
mentovat prostøedky, které dovolí, aby syntaktický analyzátor pokraèoval v kontrole správnosti
programu i po výskytu syntaktické chyby. Problém zotavení ze syntaktické chyby není obecnì
jednoduchý. Bì¾nì pou¾ívané metody vycházejí z následujícího obecného postupu:

1. Po odhalení syntaktické chyby se ve vstupním øetìzci hledá místo (bod zotavení, od kterého
mù¾e analýza pokraèovat v èinnosti, pøièem¾ se vynechá urèitá èást textu. Bod zotavení
je obvykle dán nalezením symbolu z mno¾iny tzv. klíèù.

2. Syntaktický analyzátor provede synchronizaci podle pozice nalezeného klíèe v gramatice a
pokraèuje dále v èinnosti.
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Mno¾ina klíèù musí být de�nována tak, aby obsahovala pokud mo¾no pouze ty symboly,
jejich¾ výskyt v gramatice je jednoznaèný. Tím lze zajistit vy¹¹í spolehlivost synchronizace ana-
lyzátoru pøi zotavování. Napøíklad v gramatice jazyka Pascal je klíèové slovo else pou¾ito jedno-
znaènì, na rozdíl od identi�kátoru nebo klíèového slova end (konec slo¾eného pøíkazu, pøíkazu
case, resp. záznamu). Je-li v¹ak mno¾ina klíèù pøíli¹ omezená, roste délka neanalyzovaného
textu, který se vynechává pøi vyhledávání klíèe ve vstupní vìtì.

Pro zotavení na základì mno¾iny klíèù se pou¾ívajím napøíklad tyto metody:

� Nerekurzivní metoda s pevnou mno¾inou klíèù. Tato metoda vychází z pøedem vypoètené
mno¾iny klíèù. Ke ka¾dému klíèi je k dispozici informace o tom, kterou syntaktickou kon-
strukci ukonèuje. Napøíklad klíè ')'mù¾e ukonèovat výrazy a klíè ';' pøíkazy. Vyskytne-li
se pak chyba bìhem analýzy výrazu a pøi zotavení se najde pravá závorka, odstraní se ze
zásobníku v¹echno, co souviselo s rozpracovaným výrazem a pokraèuje se v analýze tak,
jako by byl výraz analyzován správnì.

� Rekurzivní metoda s pevnou mno¾inou klíèù. Pøedchozí metoda se dá vylep¹it je¹tì tím,
¾e se urèí rovnì¾ mno¾iny klíèù, kterými zaèínají jisté syntaktické konstrukce. Je-li bì-
hem vyhledávání bodu zotavení nalezen nìkterý z tìchto klíèù, spustí se analýza vnoøené
konstrukce a po jejím ukonèení se pokraèuje v zotavení. Tím je mo¾né omezit rozsah nea-
nalyzovaného textu a mohou být tedy odhaleny dal¹í chyby v zanoøených konstrukcích.

� Metoda s dynamicky budovanou mno¾inou klíèù. Pøi této metodì se mno¾ina klíèù vytváøí
v¾dy na základì okam¾itého kontextu; napøíklad pøi analýze pøíkazù v tìle pascalovského
cyklu repeat bude klíèem symbol until, zatímco pøi analýze výrazu v indexu bude klí-
èem pravá závorka. Jednou z metod této skupiny je Hartmannova metoda, která jako
mno¾iny klíèù vyu¾ívá sjednocení mno¾in FOLLOW rozpracovaných nonterminálù. Její
implementací se budeme dále zabývat podrobnìji.

Hartmannovo schéma zotavení

Ka¾dému syntakticky správnì vytvoøenému programu analyzovanému syntaktickým analyzá-
torem pøíslu¹í derivaèní strom. Pøi analýze metodou rekurzivního sestupu je derivaèní strom
budován postupným vyvoláváním procedur odpovídajících jednotlivým nonterminálùm grama-
tiky a jejich provádìním. Výskyt syntaktické chyby pøedstavuje z hlediska syntaktického ana-
lyzátoru situaci, kdy v jistém stadiu rozpracování derivaèního stromu není mo¾né v budování
tohoto stromu pokraèovat. Zaèlenìní prostøedkù pro zotavení po chybì Hartmannovou metodou
pøedpokládá, ¾e analyzátor pøi výskytu chyby

� ukonèí vytváøení derivaèního podstromu obsahujícího chybu (neurèujeme zatím, kterého
podstromu; v nejhor¹ím pøípadì dojde k ukonèení vytváøení celého stromu a tím i analýzy)
s tím, ¾e tento podstrom je nadále uva¾ován jako správnì vytvoøený

� pøeskoèí v¹echny symboly na vstupu mezi chybou a koncem fráze odpovídající uzavøenému
derivaènímu podstromu.

Snahou dobrého zotavování je uzavøít po chybì co nejtìsnìj¹í podstrom obklopující chybu (pod-
strom, jeho¾ koøen je co nejvíce vzdálen od vrcholu derivaèního stromu). Èím tìsnìj¹í podstrom
je uzavøen, tím ménì symbolù je tøeba pøeskoèit. Pøeskakované symboly nejsou analyzovány;
mohou být zdrojem dal¹ích syntaktických chyb a pokud je symbolù pøeskoèeno pøíli¹ mnoho,
nelze v jedné analýze odhalit v¹echny chyby.
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V ka¾dém okam¾iku analýzy je vytváøen derivaèní podstrom pro jistý poèet nonterminálù,
pøièem¾ tyto podstromy jsou do sebe vnoøeny. Pøiøaïme ka¾dému rozpracovanému derivaè-
nímu podstromu mno¾inu symbolù nazvanou CONTEXT (A), která je sjednocením mno¾in
FOLLOW (Ai) v¹ech nonterminálù, je¾ mají v okam¾iku expanze nonterminálu A rozpracovaný
derivaèní podstrom, vèetnì mno¾iny FOLLOW (A). Vznikne-li v prùbìhu vytváøení derivaèního
podstromu pro nonterminál A chyba, musí probìhnout zotavení.

Mno¾ina CONTEXT (A) je dynamicky budovanou mno¾inou klíèù, které vyu¾íváme pøi
hledání bodu zotavení. Pøeskoèení symbolù na vstupu mezi chybou a koncem fráze odpovídající
jistému podstromu, je realizováno pøeskoèením v¹ech symbolù na vstupu, které nejsou v mno¾inì
CONTEXT (A). Proto¾e v¹echny symboly z mno¾iny CONTEXT (A) jsou zároveò prvky jedné
nebo více mno¾in FOLLOW pro jednotlivé vnoøené derivaèní podstromy, je zaji¹tìno, ¾e bude
pøeskoèen nejmen¹í mo¾ný poèet symbolù ze vstupu a nalezen nejbli¾¹í mo¾ný bod zotavení
v daném kontextu. Zároveò je tøeba postupnì uzavøít analýzu v¹ech nonterminálù poèínaje
od nejvnoøenìj¹ího, v jejich¾ mno¾inách FOLLOW není obsa¾en nastavený vstupní symbol.
Posledním nonterminálem, jeho¾ analýza se uzavøe, je nonterminál, v jeho¾ mno¾inì FOLLOW
bod zotavení je.

Bìhem analýzy metodou rekurzivního sestupu mù¾e dojít k detekci syntaktické chyby ve
dvou situacích:

� je-li na vstupu jiný terminální symbol ne¾ se oèekává, nebo

� nelze-li pøi expanzi nonterminálu vybrat na základì souèasného vstupního symbolu ¾ádnou
pravou stranu pravidla (vstupní symbol není prvkem �(A;�i) pro ¾ádné i).

První pøípad odpovídá situaci, kdy se chyba hlásí z procedury expect, druhý pøípad nastává
bezprostøednì pøi vstupu do procedury analyzující konkrétní nonterminál. Je-li k dispozici mno-
¾ina klíèù CONTEXT (budeme ji nazývat také kontextová mno¾ina, nebo» de�nuje kontext, v
nìm¾ analýza probíhá), mù¾eme upravit proceduru expect tak, aby pøi chybì provedla zároveò
i synchronizaci, jak ukazuje obr. 3.5.

Test na zaèátku analýzy nonterminálu zároveò se zotavením mù¾e provést procedura
check(s, context), která jako první parametr obdr¾í sjednocení mno¾in �(A;�i) pro v¹echny
pravé strany �i nonterminálu A. Není-li souèasný vstupní symbol v této mno¾inì, nahlásí se
chyba a provede se zotavení pomocí kontextové mno¾iny. Pøi hledání bodu zotavení se je¹tì pøi-
pou¹tí, aby se na vstupu je¹tì objevil symbol z mno¾iny oèekávaných symbolù s, co¾ umo¾òuje
efektivní zotavení v situaci, kdy je na vstupu nìjaký symbol navíc.

Vlastní postup pøi zaèlenìní zotavení do analýzy rekurzivním sestupem je pak následující:

� procedury pro analýzu nonterminálù budou jako vstupní parametr pøedávaný hodnotou
dostávat aktuální kontextovou mno¾inu, tj. deklarace procedur budou mít tvar

procedure A(context: symbols);

� pøi volání procedury pro analýzu nonterminálu nebo procedury expect se v¾dy vypoète
nová kontextová mno¾ina

� pøed volbou varianty v nonterminálu se zavolá procedura check(
S
i �(A;�i), context),

která zjistí, zda souèasný vstupní symbol odpovídá nìkteré z pravých stran pro nonterminál
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 pomocných procedur pro zotavení

Výpoèet kontextové mno¾iny symbolu Xi na pravé stranì pravidla A! X1X2 : : : XiXi+1 : : : Xk

spoèívá v roz¹íøení souèasné kontextové mno¾iny CONTEXT (A) o symboly, které se stanou klíèi
pro analyzovaný terminální nebo nonterminální symbol. Mo¾né jsou napøíklad tyto pøístupy:

1. Kontextovou mno¾inu nonterminálu Xi v¾dy roz¹íøíme o prvky mno¾iny FOLLOW (Xi),
tj.

CONTEXT (Xi) = CONTEXT (A) [ FOLLOW (Xi);Xi 2 N

zatímco kontextovou mno¾inu terminálních symbolù (tj. argument procedury expect) po-
necháme pùvodní, tj.

CONTEXT (Xi) = CONTEXT (A);Xi 2 �

2. Kontextovou mno¾inu symbolu Xi (terminálního i nonterminálního) v¾dy roz¹íøíme o sym-
boly, jimi¾ mù¾e zaèínat zbývající èást øetìzce na pravé stranì pravidla, tj.

CONTEXT (Xi) = CONTEXT (A) [ (FIRST (Xi+1 : : : Xk) n f�g)

3. Kontextovou mno¾inu symboluXi roz¹íøíme o symboly le¾ící ve FIRST v¹ech následujících
symbolù v pravidle, tj.

CONTEXT (Xi) = CONTEXT (A) [ (
k[

j=i+1

FIRST (Xj) n f�g)

První varianta je nejjednodu¹¹í, ov¹em vy¾aduje výpoèet mno¾in FOLLOW a vede obecnì
k pøeskoèení zbytku rozpracovaného pravidla pøi chybì uvnitø nìkterého ze symbolù na pravé
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stranì. Dal¹í dvì varianty se li¹í mohutností kontextové mno¾iny, pøièem¾ nejvýhodnìj¹í øe¹ení je
zøejmì kombinací v¹ech tøí pøístupù, kdy do kontextové mno¾iny nebudeme pøidávat ty symboly,
které jsou nejednoznaèné (tj. takové, které se ve zdrojovém textu mohou vyskytovat v rùzných
významech). Na výbìru kontextových mno¾in podstatnì závisí kvalita zotavení, která se pro-
jevuje nejen poètem odhalených skuteèných chyb, ale (v opaèném smyslu) i poètem hlá¹ených
zavleèených chyb

Pøíklad 3.5. Uva¾ujme následující gramatiku pro deklarace promìnných s inicializací:

S ! var id L = num

L ! ; id L j �

Pou¾ijeme-li posledního pøístupu k výpoètu kontextových mno¾in, mù¾eme syntaktickou analýzu
se zotavením implementovat následujícími procedurami (symboly var, id, num, èárka, rovnítko
a $ jsou pojmenovány po øadì VARSYM, IDSYM, NUMSYM, COMSYM, EQSYM a EOFSYM):

procedure S(c: symbols);

begin

expect(VARSYM, c + [IDSYM, COMSYM, EQSYM, NUMSYM]);

expect(IDSYM, c + [COMSYM, EQSYM, NUMSYM]);

L(c + [EQSYM, NUMSYM]);

expect(EQSYM, c + [NUMSYM]);

expect(NUMSYM, c)

end;

procedure L(c: symbols);

begin

check([COMSYM, EQSYM], c);

if sym = COMSYM then begin

lex;

expect(IDSYM, c + [COMSYM]);

L(c)

end

end;

Poznamenejme, ¾e v situaci, kdy nìkterý nonterminál A mù¾e generovat prázdný øetìzec, je
podle de�nice funkce � souèástí prvního parametru funkce check také mno¾ina FOLLOW (A).
Vzhledem k tomu, jak se vytváøí kontextová mno¾ina, mù¾eme mno¾inu FOLLOW (A) nahradit
obecnìj¹í mno¾inou CONTEXT (A), která v dané situaci lépe reprezentuje mno¾inu pøípustných
symbolù, které mohou v konkrétní situaci za nonterminálem A následovat. Napøíklad pøi analýze
výrazù reprezentovaných nonterminálem E je v mno¾inì FOLLOW (E) v¾dy obsa¾ena pravá
závorka jako dùsledek pravidla E ! (E). Pokud v¹ak nebyla je¹tì otevøena ¾ádná levá závorka,
není pravá závorka vlastnì platným klíèem a nemìla by být ani souèástí kontextové mno¾iny.
Napøíklad v proceduøe pro nonterminál L se mù¾e funkce check volat jako

check(c + [COMSYM], c)
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3.3 Syntaktická analýza zdola nahoru

V této kapitole uvedeme obecný zpùsob syntaktické analýzy zdola nahoru, známý jako syntak-
tická analýza typu pøesun | redukce. Budeme diskutovat jeden ze zpùsobù této analýzy nazvaný
syntaktická analýza LR, který bude vyu¾it jako teoretický základ konstruktorù pro automatické
vytváøení syntaktických analyzátorù.

Syntaktická analýza pøesun-redukce se pokou¹í budovat derivaèní strom ze vstupního øetìzce
od listù smìrem ke koøenu. Na tento postup mù¾eme pohlí¾et rovnì¾ jako na \redukci" vstup-
ní vìty w na startovací symbol gramatiky. Pøi ka¾dém z redukèních krokù je nahrazen jistý
podøetìzec, který se shoduje s pravou stranou pøepisovacího pravidla, symbolem na levé stranì
pravidla.

Pøíklad 3.6. Uva¾ujme následující gramatiku

S ! aABe

A ! Abc j b

B ! d

Posloupnost abbcde mù¾e být redukována na S v následujících krocích:

abbcde

aAbcde

aAde

aABe

S

Prohledáváme øetìzec abbcde tak, ¾e vyhledáváme podøetìzce shodné s pravou stranou nìkterého
z pravidel. Na poèátku vyhovují b a d. Zvolíme b, které le¾í více vlevo a nahradíme jej za
A, tj. levou stranu pøepisovacího pravidla A ! b; tím obdr¾íme øetìzec aAbcde. Nyní jsou
k dispozici podøetìzce Abc, b a d shodné s pravými stranami pravidel. Aèkoliv b je nejlevìj¹í
øetìzec shodný s pravou stranou pøepisovacího pravidla, nahradíme øetìzec Abc za A, levou
stranu pravidla A! Abc. Obdr¾íme tím aAde. Potom nahradíme d za B, levou stranu pravidla
B ! d, èím¾ obdr¾íme aABe. To je pravá strana pravidla S ! aABe, kterou mù¾eme nahradit
za S. Posloupností ètyø redukcí jsme redukovali abbcde na S. Tyto redukce brané v opaèném
poøadí jsou vlastnì posloupností vìtných forem v pravé derivaci

S ) aABe) aAde) aAbcde) abbcde

3.3.1 Pracovní fráze

Pracovní fráze øetìzce je podøetìzec, který je shodný s pravou stranou pøepisovacího pravi-
dla a jeho¾ redukce na levostranný nonterminál pravidla reprezentuje jeden zpìtný krok pravé
derivace. V mnoha pøípadech není nejlevìj¹í podøetìzec �, který je shodný s pravou stranou pøe-
pisovacího pravidla A! � pracovní frází, proto¾e redukce podle pravidla A! � vytvoøí øetìzec,
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který není redukovatelný na startovací symbol. V pøíkladu 3.6, pokud bychom nahradili b za A
ve druhém øetìzci aAbcde, obdr¾eli bychom øetìzec aAAcde, který není následnì redukovatelný
na S. Budeme proto pracovní frázi de�novat preciznìji.

Formálnì je pracovní fráze pravé vìtné formy  pøepisovací pravidlo A! � a pozice v , kde
øetìzec � mù¾e být nahrazen za A tak, ¾e náhradou vznikne pøedchozí pravá vìtná forma pravé
derivace øetìzce . Tedy, pokud S

�
) �Aw ) ��w, potom A ! � v pozici následující za � je

pracovní frází ��w. Øetìzec w napravo od pracovní fráze obsahuje pouze terminální symboly.
Je-li gramatika jednoznaèná, pak ka¾dá pravá vìtná forma gramatiky má právì jednu pracovní
frázi. Ve shora uvedeném pøíkladu 3.6 je abbcde je pravou vìtnou formou, její¾ pracovní frází je
A! b na pozici 2. Obdobnì aAbcde je pravou vìtnou formou, její¾ pracovní frází je A! Abc
na pozici 2. Èasto lze té¾ øíci \podøetìzec � je pracovní frází øetìzce ��w," pokud u pozice � a
pravidla A! � nemù¾e dojít k nejednoznaènosti.

Obr. 3.6: Pracovní fráze A! � v derivaèním stromu pro ��w

Obrázek 3.6 znázoròuje pracovní frázi A! � v derivaèním stromu pravé vìtné formy ��w.
Pracovní fráze reprezentuje nejlevìj¹í úplný podstrom sestávající z uzlù a v¹ech jejich potomkù.
Na obr. 3.6 je A ten vnitøní uzel, který je nejvíce nalevo a nejhloubìji a obsahuje v podstromu
v¹echny své potomky. Redukování � na A v ��w mù¾eme nazývat \redukování pracovních frází"
a znamená odstraòování potomkù uzlu A z derivaèního stromu.

Pøíklad 3.7. Uva¾ujme následující gramatiku

(1) E ! E + E
(2) E ! E � E
(3) E ! ( E )
(4) E ! id

a pravou derivaci

E ) E + E

) E + E � E

) E + E � id3
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) E + id2 � id3
) id1 + id2 � id3

Indexy byly pou¾ity pro pozdìj¹í rozli¹ení, pracovní fráze pravých vìtných forem jsou podtr¾eny.
Napøíklad id1 je pracovní fráze pravé vìtné formy id1 + id2 � id3, proto¾e id je pravou stranou
pravidla E ! id a nahrazením id1 za E vytvoøí pøedchozí pravou vìtnou formu E + id2 � id3.
Poznamenejme, ¾e øetìzec nacházející se napravo od pracovní fráze obsahuje pouze terminální
symboly.

Proto¾e zadaná gramatika je víceznaèná, existuje i jiná pravá derivace stejného øetìzce:

E ) E � E

) E � id3
) E + E � id3
) E + id2 � id3
) id1 + id2 � id3

Uva¾ujme pravou vìtnou formu E+E � id3. V této derivaci je E+E pracovní frází vìtné formy
E +E � id3, zatímco v pøedchozí derivaci byl pracovní frází øetìzec id3.

3.3.2 Redukování pracovních frází

Pravou derivaci v opaèném poøadí mù¾eme obdr¾et \redukováním pracovních frází." Tato èinnost
vychází z poèáteèního øetìzce terminálních symbolù w, který chceme analyzovat. Pokud je w
vìta generovaná zvolenou gramatikou, potom w = n, kde n je n-tá pravá vìtná forma, nìkteré
doposud neznámé pravé derivace

S = 0 ) 1 ) 2 ) : : :) n�1 ) n = w

Abychom mohli rekonstruovat tuto derivaci v opaèném poøadí, budeme lokalizovat pracovní
frázi �n v n a nahradíme �n za levou stranu pøepisovacího pravidlaAn ! �n. Tím obdr¾íme (n�
1): pravou vìtnou formu n�1. Poznamenejme, ¾e doposud nevíme, jakým zpùsobem pracovní
frázi vyhledat. Zmíníme se o tom pozdìji.

Proces náhrady opakujeme. Tedy nalezneme pracovní frázi �n�1 ve n�1 a redukujeme pra-
covní frázi na n�2. Opakováním tohoto procesu mù¾eme nakonec získat pravou vìtnou formu se-
stávající pouze ze startovacího symbolu S. Tím proces syntaktické analýzy zdola nahoru úspì¹nì
konèí. Zpìtnì ètená posloupnost pravidel pou¾itá v redukcích je pravou derivací vstupního øe-
tìzce.

Pøíklad 3.8. Uva¾ujme gramatiku z pøíkladu 3.7 a vstupní øetìzec id1+id2�id3. Posloupnost
redukcí ukázaná na obr. 3.7 redukuje id1 + id2 � id3 na startovací symbol E. Ètenáø se mù¾e
pøesvìdèit, ¾e posloupnost pravých vìtných forem v tomto pøíkladu je právì opaènì zapsanou
posloupností pravé derivace z pøíkladu 3.7.
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pravá vìtná forma pracovní fráze redukèní pravidla
id1 + id2 � id3 id1 E ! id
E + id2 � id3 id2 E ! id
E + E � id3 id3 E ! id
E + E � E E � E E ! E � E

E + E E + E E ! E + E
E

Obr. 3.7: Redukce provádìné analyzátorem typu pøesun-redukce

3.3.3 Implementace analýzy typu pøesun-redukce zásobníkem

Existují dva problémy, které musí být øe¹eny, chceme-li provádìt redukování pracovních frází.
Prvním problémem je nalezení podøetìzce, který má být v pravé vìtné fromì redukován a druhým
je volba pøepisovacího pravidla pro redukci v pøípadì, ¾e existuje více, ne¾ jedno pravidlo se
stejným øetìzcem na pravé stranì. Døíve, ne¾ budeme øe¹it tyto problémy, speci�kujme nejprve
datové struktury, které budeme pou¾ívat v syntaktickém analyzátoru typu pøesun-redukce.

Obvyklým zpùsobem implementace takového analyzátoru je u¾ití zásobníku pro ulo¾ení sym-
bolù gramatiky a vstupní vyrovnávací pamìti pro ulo¾ení analyzovaného øetìzce w. Pro oznaèení
dna zásobníku a také pro oznaèení pravého konce vstupního øetìzce budeme u¾ívat symbolu $ .
Na zaèátku je zásobník prázdný a na vstupu je øetìzec w:

ZÁSOBNÍK VSTUP
$ w$

Analyzátor pracuje tak, ¾e pøesouvá ¾ádný, jeden nebo více symbolù na vrchol zásobníku
tak dlouho, dokud není na vrcholu zásobníku pracovní fráze �. Potom analyzátor redukuje �
na levou stranu odpovídajícího pøepisovacího pravidla. Analyzátor opakuje tento cyklus tak
dlouho, dokud nenalezne chybu nebo dokud zásobník neobsahuje startovací symbol a zásobník
není prázdný.

ZÁSOBNÍK VSTUP
$S $

Po dosa¾ení této kon�gurace se analyzátor zastaví a ohlásí úspì¹né ukonèení analýzy.

Pøíklad 3.9. Projdìme nyní krok po kroku akce analyzátoru typu pøesun-redukce, které by
mohli být provedeny analyzátorem pøi analýze vstupní vìty id1 + id2 � id3 podle gramatiky z
pøíkladu 3.7. Posloupnost akcí je uvedena na obr. 3.8. Proto¾e gramatika má dvì pravé derivace
odpovídající danému vstupnímu øetìzci, existuje také jiná posloupnost akcí, kterou by mohl
analyzátor provést.

I kdy¾ základními operacemi analyzátoru jsou pøesun a redukce, existují ve skuteènosti ètyøi
mo¾né akce, které analyzátor mù¾e provádìt: (1) pøesun, (2) redukce, (3) pøijetí a (4) chyba.

� Bìhem akce pøesun je pøesunut dal¹í vstupní symbol na vrchol zásobníku.

� Bìhem akce redukce má analyzátor informace o pravém konci pracovní fráze na vrcholu
zásobníku. Musí nalézt levý konec pracovní fráze uvnitø zásobníku a rozhodnout, kterým
nonterminálním symbolem nahradí pracovní frázi.

� Bìhem akce pøijetí ohlásí analyzátor úspì¹né ukonèení analýzy.
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ZÁSOBNÍK VSTUP AKCE
(1) $ id1 + id2 � id3$ pøesun
(2) $id1 + id2 � id3$ redukce podle E ! id
(3) $E + id2 � id3$ pøesun
(4) $E + id2 � id3$ pøesun
(5) $E + id2 � id3$ redukce podle E ! id
(6) $E + E � id3$ pøesun
(7) $E + E � id3$ pøesun
(8) $E + E � id3 $ redukce podle E ! id
(9) $E + E � E $ redukce podle E ! E � E
(10) $E + E $ redukce podle E ! E + E
(11) $E $ pøijetí

Obr. 3.8: Analýza vìty id1 + id2 � id3

� Bìhem akce chyba analyzátor odhalí výskyt syntaktické chyby a vyvolá podprogram pro
obsluhu chyby.

Zajímavým faktem, který zdùvodòuje u¾ití zásobníku pøi analýze typu pøesun-redukce, je
to, ¾e pracovní fráze (pokud existuje), se v¾dy vyskytuje na vrcholu zásobníku a nikdy uvnitø.
Tento fakt se ozøejmí, uva¾ujme-li mo¾né tvary dvou úspì¹ných krokù pravé derivace. Tyto dva
pøípady mohou být ve tvaru:

(1) S
�
) �Az ) ��Byz ) ��yz

(2) S
�
) �BxAz ) �Bxyz ) �xyz

V pøípadì (1) je A nahrazeno za �By a potom nejpravìj¹í nonterminál B na pravé stranì je
nahrazen za . V pøípadì (2) je opìt A nahrazeno nejdøíve, av¹ak tentokrát obsahuje pravá
strana y pouze terminální symboly. Dal¹í nejpravìj¹í nonterminál B bude nìkde nalevo od y.

Uva¾ujme nyní pøípad (1) v opaèném poøadí a následující kon�gurace analyzátoru:

ZÁSOBNÍK VSTUP
$�� yz$

Analyzátor nyní redukuje pracovní frázi  na B, èím¾ dosáhne kon�gurace

ZÁSOBNÍK VSTUP
$��B yz$

Proto¾e B je nejpravìj¹í nonterminál v ��Byz, pravý konec pracovní fráze ��Byz se nesmí
nacházet uvnitø zásobníku. Analyzátor proto pøesune øetìzec y na vrchol zásobníku, aby získal
kon�guraci

ZÁSOBNÍK VSTUP
$��By z$

ve které �By je pracovní fráze redukovatelná na A.
Ve druhém pøípadì v kon�guraci

ZÁSOBNÍK VSTUP
$� xyz$

je pracovní fráze  na vrcholu zásobníku. Po redukci pracovní fráze  na B pøesune analyzátor
øetìzec xy na vrchol zásobníku, aby získal dal¹í pracovní frázi y:
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ZÁSOBNÍK VSTUP
$�Bxy z$

Nyní analyzátor redukuje y na A.
V obou pøípadech po vykonání redukce má analyzátor za úkol pøesunout ¾ádný, jeden nebo

více symbolù tak, aby získal dal¹í pracovní frázi na vrcholu zásobníku. Nikdy nehledá pracovní
frázi uvnitø zásobníku. Tento aspekt èinnosti analyzátoru nám dává zásobník jako vhodnou im-
plementaèní datovou strukturu analyzátoru. Nyní je tøeba objasnit, jakým zpùsobem analyzátor
volí akci, je¾ má být v následujícím kroku provedena.

3.3.4 Perspektivní pre�xy

Mno¾ina pre�xù pravé vìtné formy, které se mohou vyskytovat na vrcholu zásobníku analyzátoru
typu pøesun-redukce se nazývá mno¾ina perspektivních pre�xù. Ekvivalentní de�nice perspek-
tivního pre�xu je následující: je to pre�x pravé vìtné formy, který nesmí pokraèovat za pravým
koncem nejpravìj¹í fáze vìtné formy. Pøi pou¾ití této de�nice je v¾dy mo¾né pøidat na konec
perspektivního pre�xu terminální symboly abychom získali pravou vìtnou formu.

3.3.5 Konikty bìhem analýzy typu pøesun-redukce

Existují bezkontexové gramatiky, které nelze pou¾ít pro analýzu typu pøesun-redukce. Ka¾dý
analyzátor typu pøesun-redukce mù¾e pro takovou gramatiku dosáhnout stavu, ve kterém (i kdy¾
je znám celý obsah zásobníku i celý zbytek vstupního øetìzce) nelze rozhodnout, zdali se má
pøesouvat nebo redukovat (konikt pøesun-redukce). Dále mù¾e být nerozhodnutelné, kterou z
nìkolika mo¾ných redukcí provést (konikt redukce-redukce). Uvedeme nyní nìkolik pøíkladù
syntaktických konstrukcí, které jsou souèástí takových gramatik. Tyto gramatiky nejsou tøídy
LR(k), která je de�nována v kapitole 3.4.2; nazýváme je ne-LR gramatiky; k v LR(k) odkazuje
na poèet symbolù, které jsou prohlí¾eny v dosud nepøeètené èásti vstupního øetìzce. Gramatiky
u¾ívané pro pøeklad jsou vìt¹inou typu LR(1), tj. je prohlí¾en pouze první symbol nepøeètené
èásti vstupu.

Pøíklad 3.10. Víceznaèná gramatika nikdy nemù¾e být LR. Uva¾ujme napøíklad gramatiku
s neúplným i úplným podmínìným pøíkazem:

stmt ! if expr then stmt

j if expr then stmt else stmt

j other

Pokud je analyzátor v kon�guraci

ZÁSOBNÍK VSTUP
: : : if expr then stmt else : : : $

nemù¾eme øíci, zdali if expr then stmt je pracovní frází bez ohledu na to, co le¾í v zásob-
níku pod tímto øetìzcem. Jde tedy o konikt typu pøesun-redukce. V závislosti na tom, co
následuje na vstupu za else by mohlo být správné redukovat if expr then stmt na stmt
nebo by mohlo být správné pøesunout else a pak hledat dal¹í stmt ke kompletaci alternativy
if expr then stmt else stmt. Proto mù¾eme s urèitostí øíci, ¾e gramatika není LR(1). Obec-
nìji øeèeno, ¾ádná víceznaèná gramatika není LR(k) pro ¾ádné k. V následujících kapitolách
si uká¾eme, jakým zpùsobem lze konstruovat analyzátory typu pøesun-redukce i pro nìkteré
víceznaèné gramatiky.
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Pøíklad 3.11. Pøedpokládejme, ¾e máme lexikální analyzátor, který vrací symbol id pro
v¹echny identi�kátory, bez ohledu na pou¾ití. Pøedpokládejme také, ¾e ná¹ jazyk volá procedury
udáním jejich jmen s parametry ohranièenými v závorkách. Pole jsou odkazována syntakticky
toto¾nì. Vzhledem k tomu, ¾e pøeklad indexù v odkazu na pole a parametrù ve volání procedury
je rùzný, chceme u¾ít rùzná pravidla pro generování seznamu skuteèných parametrù a indexù.
Navr¾ená gramatika by mohla mít (mimo jiné) následující pravidla:

(1) stmt ! id(parameter list)
(2) stmt ! expr := expr
(3) parameter list ! parameter list; parameter
(4) parameter list ! parameter
(5) parameter ! id
(6) expr ! id(expr list)
(7) expr ! id
(8) expr list ! expr list; expr
(9) expr list ! expr

Pøíkaz zaèínající A(I,J) bude pøedán syntaktickému analyzátoru jako øetìzec terminálních sym-
bolù id(id; id). Po pøesunu prvních tøí symbolù na vrchol zásobníku by mohl být analyzátor
v následující kon�guraci:

ZÁSOBNÍK VSTUP
: : : id(id ; id) : : :

Je jasné, ¾e id na vrcholu zásobníku musí být redukováno, ale podle kterého pravidla? Pokud
A je procedurou, pak je správná volba (5), je-li to pole, je správná volba (7). Zásobník v¹ak
neobsahuje informaci pro tuto volbu. Mìly by být u¾ity informace z tabulky symbolù získané
z deklarace identi�kátorù.

Jedním z øe¹ení je zámìna symbolu id v pravidle (1) za procid a u¾ití ra�novanìj¹ího
lexikálního analyzátoru, který rozpozná identi�kátor, jen¾ je jménem procedury. Aby to mohl
provést, musí takový lexikální analyzátor spolupracovat s tabulkou symbolù.

Provedeme-li tuto modi�kaci, bude analyzátor pøi zpracování A(I,J) v kon�guraci

ZÁSOBNÍK VSTUP
: : :procid(id ; id) : : :

nebo v kon�guraci uvedené pøedtím. V prvním pøípadì zvolíme redukci podle pravidla (5), ve
druhém pøípadì pak podle pravidla (7).

3.4 Analyzátory LR

V tomto èlánku uvedeme efektivní zpùsob syntaktické analýzy zdola nahoru, který mù¾e být
u¾it pro analýzu ¹iroké tøídy bezkontextových jazykù. Tato technika analýzy je nazvána analýza
LR(k): \L" vzhledem k tomu, ¾e vstupní øetìzec se zpracovává zleva doprava, \R" proto¾e se
vytváøí pravá derivace v opaèném poøadí a k pro urèení poètu symbolù z dosud nepøeètené èásti
vstupního øetìzce urèených pro rozhodování. Je-li (k) vynecháno, pøedpokládá se, ¾e je rovno 1.
Analýza LR je atraktivní z mnoha dùvodù:

� analyzátory LR lze vytvoøit k rozpoznání témìø v¹ech mo¾ných konstrukcí programovacích
jazykù, které jsou syntakticky de�novány bezkontextovými gramatikami,
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� metoda analýzy LR je nejobecnìj¹í známá metoda typu pøesun-redukce pracující bez ná-
vratù, lze pro ni implementovat efektivní syntaktický analyzátor,

� LR analyzátor mù¾e detekovat chybu tak rychle po jejím výskytu, jak je to mo¾né pøi
prohledávání vstupního øetìzce zleva doprava.

Stinnou stránkou metody je znaèná nároènost manuální konstrukce LR analyzátoru pro gra-
matiky typických programovacích jazykù. Je nutné u¾ít speciálního automatizaèního prostøedku
- konstruktoru (generátoru) LR analyzátorù. Na¹tìstí je dostupných mnoho takových konstruk-
torù, pøièem¾ my budeme diskutovat návrh a pou¾ití nejznámìj¹ího z nich | programu yacc.
Máme-li k dispozici takový konstruktor, je mo¾né navrhovat pouze bezkontextovou gramatiku a
konstruktor z ní automaticky vygeneruje syntaktický analyzátor. Pokud je gramatika víceznaèná
nebo jinak odporuje podmínkám LR, mù¾e konstruktor taková pravidla gramatiky odhalit a in-
formovat o jejich výskytu tvùrce gramatiky.

Po diskusi operací LR analyzátoru uvedeme tøi techniky pro konstrukci rozkladové tabulky
LR analyzátoru. První metoda, pro jednoduché LR (zkrácenì SLR) gramatiky, je nejsnadnìj¹í
pro implementaci, ale pokrývá nejmen¹í tøídu gramatik. Mù¾e selhat pøi vytváøení rozkladových
tabulek pro gramatiky, pro nì¾ budou dal¹í metody úspì¹né. Druhá metoda, pro obecné LR
gramatiky, je nejobecnìj¹í, je v¹ak velmi nároèná na èas i pamì»ový prostor. Tøetí metoda, pro
LALR gramatiky (look-ahead) je kompromisem prvními dvìma metodami. Lze ji pou¾ít pro
vìt¹inu gramatik programovacích jazykù a efektivnì implementovat. Budeme diskutovat rovnì¾
nìkteré techniky pro kompresi rozsahu LR rozkladových tabulek, jejich¾ vytváøení popí¹eme.

3.4.1 Algoritmus analýzy pro LR analyzátory

Schematický tvar LR analyzátoru je na obr. 3.9. Skládá se ze vstupu, výstupu, zásobníku,
øídicího programu a rozkladové tabulky, která má dvì èásti (akce a pøechody). Øídicí program je
stejný pro v¹echny zde diskutované LR analyzátory, mìní se pouze zpùsob konstrukce rozkla-
dové tabulky. Øídicí program ète znaky ze vstupní vyrovnávací pamìti jeden po druhém. U¾ívá
zásobník k ulo¾ení øetìzce ve tvaru s0X1s1X2s2 : : : Xmsm, kde sm je na vrcholu zásobníku. Xi

oznaèuje symbol gramatiky a si je symbol nazvaný stav. Ka¾dý stavový symbol sumarizuje
informace obsa¾ené v zásobníku pod ním a kombinace stavového symbolu na vrcholu zásobníku
a aktivního vstupního symbolu se u¾ívá pro indexování prvku rozkladové tabulky urèujícího
provádìnou akci. V konkrétní implementaci není nutné, aby se v zásobníku nacházely symboly
gramatiky; my je v¹ak pou¾ijeme pro sna¾¹í vysvìtlení chování LR analyzátoru.

Rozkladová tabulka sestává ze dvou èástí, tabulky de�nující funkci akce a tabulky de�nující
funkci pøechody. Program øídicí LR analyzátor se chová následovnì. Podle sm, co¾ je stavový
symbol na vrcholu zásobníku, a ai, co¾ je aktuální vstupní symbol, vyhledá funkèní hodnotu
akce[sm; ai]. Funkèní hodnotou je jedna ze ètyø následujících akcí:

� pøechod si, kde si je stav,

� redukce podle pøepisovacího pravidla A! �,

� pøijetí a

� chyba.

Funkce pøechody dává pro parametry stav a symbol gramatiky jako funkèní hodnotu stav.
Uvidíme, ¾e funkce pøechody je èást rozkladové tabulky vytváøená z gramatiky G u¾itím metody
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Obr. 3.9: Model LR analyzátoru

SLR, kanonické LR metody nebo metody LALR. Jde o pøechodovou funkci deterministického
koneèného automatu (DKA), který rozpoznává perspektivní pre�xy gramatiky G. Pøipomeòme,
¾e perspektivní pre�x gramatiky G je takový pre�x pravé vìtné formy, který se mù¾e vyskytnout
na vrcholu zásobníku analyzátoru typu pøesun-redukce, proto¾e se nemù¾e roz¹íøit za nejpravìj¹í
pracovní frázi. Poèáteèní stav shora uvedeného DKA je stavem, který je na poèátku analýzy
v zásobníku LR analyzátoru.

Kon�gurace LR analyzátoru je dvojice, její¾ první slo¾kou je obsah zásobníku a druhou
slo¾kou je dosud nepøeètená èást vstupního øetìzce:

(s0X1s1X2s2 : : : Xmsm; aiai+1 : : : an$)

Tato kon�gurace reprezentuje pravou vìtnou formu

X1X2 : : : Xmaiai+1 : : : an

stejnou jako v obecnì popsaném analyzátoru typu pøesun-redukce. Pouze výskyt stavù v zásob-
níku je nový.

Akce analyzátoru, která bude následnì provedena je urèena stavem na vrcholu zásobníku sm,
a aktuálním vstupním symbolem ai. Provádìná akce je funkèní hodnotou akce[sm; ai] získané
z rozkladové tabulky. Kon�gurace, v nich¾ se bude nacházet LR analyzátor po provedení ka¾dé
z akcí, budou následující:

� Je-li akce[sm; ai] = pøesun s, potom analyzátor pøejde do kon�gurace

(s0X1s1X2s2 : : : Xmsmais; ai+1 : : : an$)

Analyzátor pøesunul na vrchol zásobníku aktuální vstupní symbol ai a potom stavový
symbol s, který je urèen funkèní hodnotou akce[sm; ai]. Symbol ai+1 se stane aktuálním
vstupním symbolem.
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� Je-li akce[sm; ai] = redukce A! �, potom analyzátor pøejde do kon�gurace

(s0X1s1X2s2 : : : Xm�rsm�rAs; aiai+1 : : : an$)

kde s = pøechody[sm�r; A] a r je délka pravé strany pravidla �. V na¹em pøípadì analyzátor
odstraní ze zásobníku 2r symbolù (r stavových symbolù a r symbolù gramatiky), èím¾ se
zviditelní stav sm�r. Analyzátor potom ulo¾í na vrchol zásobníku symbolA, tj. levou stranu
redukèního pravidla a s, tj. funkèní hodnotu pøechody[sm�r; A]. Aktuální vstupní symbol
není akcí redukce zmìnìn. V analyzátorech LR, které budeme vytváøet, je posloupnost
Xm�r+1 : : : Xm symbolù gramatiky odstraòovaných ze zásobníku v¾dy rovna �, tj. pravé
stranì pøepisovacího pravidla.

� Je-li akce[sm; ai] = pøijetí, je analýza ukonèena

� Je-li akce[sm; ai] = chyba, odhalil analyzátor syntaktickou chybu a volá podprogram pro
o¹etøení chyby.

Nyní mù¾eme algoritmus analýzy LR shrnout. V¹echny LR analyzátory, kterými se budeme
zabývat, se chovají tímto zpùsobem; jediný rozdíl mezi nimi je v mno¾ství informací obsa¾ených
v rozkladové tabulce.

Algoritmus 3.2. (Algoritmus LR analýzy)

Vstup. Vstupní øetìzec w a rozkladová tabulka LR s funkcemi akce a pøechody pro gramatiku
G.

Výstup. Je-li w v jazyce L(G), analýza zdola nahoru pro w, jinak chybová indikace.

Metoda. Na poèátku je v zásobníku stav s0, kde s0 je poèáteèní stav a ve vstupním zásobníku
je w$. Analyzátor provádí následující program, dokud nenarazí na akci pøijetí nebo chyba
(ip je zde ukazatel ve vstupní vìtì).

nastav ip na první symbol øetìzce w;
loop
nech» s je stav na vrcholu zásobníku a a je symbol zpøístupnìný pomocí ip;
if akce[s; a] = pøesun s0 then
ulo¾ a a potom s0 na vrchol zásobníku;
posuò ip tak, aby ukazovalo na následující symbol

else if akce[s; a] = redukce A! � then
odstraò 2 � j�j symbolù ze zásobníku;
nech» je nyní na vrcholu zásobníku s0;
ulo¾ A a potom pøechody[s0; A] na vrchol zásobníku;
na výstup pøedej pravidlo A! �

else if akce[s; a] = pøijetí then
return

else
chyba()

end
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Pøíklad 3.12. Obrázek 3.10 obsahuje funkce akcí a pøechodù ve formì LR rozkladové tabulky
pro následující gramatiku. Gramatika generuje aritmetické výrazy s binárními operátory + a *:

(1) E ! E + T
(2) E ! T
(3) T ! T � F
(4) T ! F
(5) F ! (E)
(6) F ! id

akce pøechody
stav

id + * ( ) $ E T F

0 s5 s4 1 2 3
1 s6 acc
2 r2 s7 r2 r2
3 r4 r4 r4 r4
4 s5 s4 8 2 3
5 r6 r6 r6 r6
6 s5 s4 9 3
7 s5 s4 10
8 s6 s11
9 r1 s7 r1 r1
10 r3 r3 r3 r3
11 r5 r5 r5 r5

Obr. 3.10: Rozkladová tabulka LR(1)

Kódování akcí v rozkladové tabulce je následující:

� si znamená pøesun a nový stav na vrcholu zásobníku i,

� rj znamená redukci podle pøepisovacího pravidla s èíslem j,

� acc znamená pøijetí a

� volné políèko znamená chybu.

Poznamenejme, ¾e hodnota pøechody[s; a] pro daný terminální symbol a se takto hledá v ta-
bulce akcí, nebo» je spojena s akcí pøesunu vstupního symbolu a. Tabulka pøechodù obsahuje
pøechody[s;A] pouze pro nonterminální symboly A. Demonstrujme nyní v krátkosti, jak jsou
z rozkladové tabulky vybírány akce pro vstupní vìtu id � id+ id.

Pro vstupní vìtu id � id+ id je posloupnost stavù zásobníku a nepøeètených èástí vstupního
øetìzce zobrazena na obr. 3.11. Napø. na øádku (1) je LR analyzátor ve stavu 0 a aktuálním
vstupním symbolem je id. Akcí v øádku 0 a sloupci id tabulky akcí je s5. To znamená akci
pøesunu a umístìní stavu 5 na vrchol zásobníku. Na øádku (2) je uveden výsledek této akce:
první symbol id a stavový symbol 5 budou umístìny na vrchol zásobníku a ze vstupu bude
odstranìn symbol id.

Aktuálním vstupním symbolem se stane � a akcí ve stavu 5 pøi vstupním symbolu � je redukce
podle pravidla F ! id. Z vrcholu zásobníku jsou odstranìny dva symboly (jeden stavový symbol
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ZÁSOBNÍK VSTUP AKCE
(1) 0 id � id + id $ pøesun
(2) 0 id 5 � id + id $ redukce podle F ! id
(3) 0 F 3 � id + id $ redukce podle T ! F
(4) 0 T 2 � id + id $ pøesun
(5) 0 T 2 � 7 id + id $ pøesun
(6) 0 T 2 � 7 id 5 + id $ redukce podle F ! id
(7) 0 T 2 � 7 F 10 + id $ redukce podle T ! T � F
(8) 0 T 2 + id $ redukce podle E ! T
(9) 0 E 1 + id $ pøesun
(10) 0 E 1 + 6 id $ pøesun
(11) 0 E 1 + 6 id 5 $ redukce podle F ! id
(12) 0 E 1 + 6 F 3 $ redukce podle T ! F
(13) 0 E 1 + 6 T 9 $ redukce podle E ! E + T
(14) 0 E 1 $ pøijetí

Obr. 3.11: Analýza vìty id � id+ id

5 a jeden symbol gramatiky id). Na vrchol zásobníku se dostane stav 0. Proto¾e hodnotou funkce
pøechodù pro stav 0 a symbol F je 3, jsou na vrchol zásobníku umístìny symboly F a 3. Nyní
jsme v kon�guraci, které odpovídá øádek (3). Obdobným zpùsobem mù¾eme rekonstruovat i
dal¹í provedené akce.

3.4.2 LR gramatiky

Nyní pøistoupíme k otázce, jak sestrojit LR rozkladovou tabulku pro danou gramatiku. Gra-
matiky, pro nì¾ je to mo¾né, nazveme LR gramatiky. Existují bezkontextové gramatiky, které
nejsou LR, ale pro typické konstrukce programovacích jazykù je mo¾né se takovým gramati-
kám vyhnout. Intuitivnì je gramatika LR, pokud je analyzátor schopen rozeznat pracovní frázi,
kdy¾ se tato nachází na vrcholu zásobníku. LR analyzátor by nemìl prohlí¾et celý zásobník, aby
poznal, kdy se pracovní fráze nachází na vrcholu. Naopak, stavový symbol na vrcholu by mìl
obsahovat v¹echny potøebné informace. Význaèným faktem je, ¾e pokud je mo¾né rozpoznat
pracovní frázi pouze se znalostí symbolù v zásobníku, pak existuje koneèný automat, který je
schopen pøi ètení symbolù gramatiky a pøesouvání na zásobník smìrem ode dna k vrcholu rozpo-
znat pracovní frázi, pokud je tato fráze na vrcholu zásobníku. Funkce pøechodù LR rozkladové
tabulky je pøechodovou funkcí právì takového koneèného automatu. Pro automat není mo¾né,
aby zkoumal celý zásobník pøi ka¾dé akci. Stavový symbol na vrcholu zásobníku je stavem ko-
neèného automatu rozpoznávajícího pracovní fráze a je známo, ¾e zásobník je plnìn symboly
gramatiky ode dna k vrcholu. Potom LR analyzátor mù¾e urèit ze stavu na vrcholu zásobníku
v¹echno, co je tøeba znát o jeho obsahu.

Dal¹ím zdrojem informací, který mù¾e LR analyzátor u¾ít pro urèení akce je následujících k
symbolù vstupního øetìzce. Pouze pøípady k = 0 a k = 1 jsou prakticky pou¾itelné a my budeme
uva¾ovat pouze LR analyzátory k � 1. Napø. tabulka akcí z obr. 3.10 u¾ívá pohled vpøed do
vstupního øetìzce délky jeden symbol. Gramatika, která mù¾e být analyzována LR analyzátorem
pøi pohledu vpøed délky maximálnì k vstupních symbolù se nazývá LR(k) gramatika.

Mezi LL a LR gramatikami jsou nìkteré význaèné rozdíly. Aby byla gramatika typu LR(k),
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musíme být schopni rozpoznat pravou stranu pøepisovacího pravidla, pøièem¾ je nám známo v¹e,
co lze z této pravé strany derivovat a navíc je¹tì k dal¹ích vstupních symbolù. Tento po¾adavek
je mnohem ménì pøísný, ne¾li pro LL(k) gramatiky, kde musíme být schopni rozpoznat pravidlo
pøi znalosti prvních k symbolù derivovaných z jeho pravé strany. Z toho plyne, ¾e LR gramatiky
popisují mnohem více jazykù, ne¾li LL gramatiky.

3.4.3 Konstrukce rozkladových tabulek

Uka¾me nyní, jakým zpùsobem vytvoøit LR rozkladovou tabulku z LR gramatiky. Budeme disku-
tovat tøi metody, které se li¹í v síle a slo¾itosti implementace. První je nazvaná \jednoduché LR"
nebo zkrácenì SLR (simple LR). Je nejslab¹í z hlediska poètu gramatik, pro nì¾ je konstrukce
úspì¹ná. Rozkladovou tabulku vytvoøenou touto metodou budeme nazývat SLR rozkladovou ta-
bulkou a LR analyzátor u¾ívající SLR rozkladovou tabulku SLR analyzátorem. Gramatiku, pro
ní¾ lze sestrojit SLR analyzátor budeme nazývat SLR gramatikou. Dal¹í dvì metody roz¹iøují
SLR metodu o informace pohledu vpøed (lookahead), tak¾e SLR metoda je dobrou startovní
pozicí pro studium LR analýzy.

LR(0) polo¾kou (zkrácenì pouze polo¾kou) gramatiky G je pøepisovací pravidlo gramatiky
s teèkou oznaèující pozici v pravé stranì pravidla. Tak napø. pravidlo A! XY Z generuje ètyøi
polo¾ky:

A ! �XY Z

A ! X � Y Z

A ! XY � Z

A ! XY Z �

Pøepisovací pravidlo A ! � generuje pouze jedinou polo¾ku A ! �. Polo¾ka mù¾e být repre-
zentována dvojicí celých èísel, první z nich udává poøadové èíslo pøepisovacího pravidla a druhé
pozici teèky. Ménì formálnì øeèeno, polo¾ka indikuje, jaký díl pravidla jsme prohlédli v daném
okam¾iku procesu analýzy. Napø. shora uvedená první polo¾ka indikuje, ¾e hodláme na vstupu
prohlí¾et øetìzec derivovatelný z XY Z. Druhá polo¾ka indikuje, ¾e jsme právì prohlédli na
vstupu øetìzec derivovatelný z X a ¾e budeme zpracovávat øetìzec derivovatelný z Y Z.

Základní ideou pøi konstrukci SLR rozkladové tabulky je vytvoøení deterministického ko-
neèného automatu rozpoznávajícího perspektivní pre�xy. Polo¾ky slouèíme do mno¾in, které
budou tvoøit stavy SLR analyzátoru. Polo¾ky mohou být chápány jako stavy nedeterministic-
kého koneèného automatu rozpoznávajícího prespektivní pre�xy a sluèování polo¾ek do mno¾in
je klasickým pøevodem NKA na DKA.

Soubor LR(0) polo¾ek, který se nazývá kanonický soubor LR(0) polo¾ek je základem kon-
strukce SLR analyzátorù. Døíve, ne¾ popí¹eme konstrukci kanonického souboru LR(0) polo¾ek,
de�nujme pojem roz¹íøené gramatiky a dvì funkce Closure a Goto.

Je-li G gramatika se startovacím symbolem S, potom roz¹íøená gramatika G0 pro G je G
s novým startovacím symbolem S0 a novým pravidlem S0 ! S. Úèelem nového \startovacího"
pøepisovacího pravidla je umo¾nit analyzátoru, aby mohl ukonèit analýzu a ohlásit pøijetí vstup-
ního øetìzce. Tj. pøijetí je aktuální tehdy a jen tehdy, kdy¾ analyzátor redukuje pravidlo S0 ! S.
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Operace Closure (uzávìr)

Je-li I mno¾ina polo¾ek gramatiky G, potom uzávìr Closure(I) je mno¾ina polo¾ek vytvoøená
podle následujících dvou pravidel:

� Na poèátku je ka¾dá polo¾ka z I také prvkem Closure(I).

� Pokud A ! � � B� (B je nonterminální symbol) je v Closure(I) a B !  je pøepisovací
pravidlo, potom pøidej B ! � do Closure(I), pokud v této mno¾inì dosud není. Toto
pravidlo bude aplikováno tak dlouho, dokud jsou pøidávány do Closure(I) nové polo¾ky.

Pøíklad 3.13. Uva¾ujme následující roz¹íøenou gramatiku:
E0 ! E
E ! E + T j T
T ! T � F j F
F ! (E) j id

Pokud I je mno¾ina polo¾ek obsahující jedinou polo¾ku f[E0 ! �E]g, potom Closure(I) obsahuje
následující polo¾ky:

E0 ! �E
E ! �E + T
E ! �T
T ! �T � F
T ! �F
F ! �(E)
F ! �id

Postup konstrukce je následující. Nejprve do mno¾iny Closure(I) ulo¾ena polo¾ka E0 ! �E podle
prvního pravidla. Proto¾e se E nachází bezprostøednì vpravo od teèky, potom podle druhého
pravidla konstrukce pøidáme v¹echna E-pravidla s teèkou na zaèátku, tj. E ! �E + T a E ! �T .
Nyní se T nachází bezprostøednì vpravo od teèky, proto pøidáme dal¹í polo¾ky T ! �T � F a
T ! �F . Nyní se F nachází bezprostøednì vpravo od teèky, co¾ zpùsobí pøidání polo¾ek F ! �(E)
a F ! �id. ®ádné dal¹í polo¾ky ji¾ podle druhého pravidla konstrukce nepøidáváme (a ani ¾ádné
dal¹í neexistují).

Algoritmus výpoètu funkce Closure je následující:

function Closure(I);
begin
J := I;
repeat
for ka¾dou polo¾ku A! � �B�
a ka¾dé pøepisovací pravidlo B !  gramatiky G
takové, ¾e B ! � není dosud v J do
pøidej B ! � do J

until nelze pøidat dal¹í polo¾ku do J ;
return J ;

end

Vhodným zpùsobem implementace funkce Closure je booleovské pole added, indexované non-
terminály gramatiky G. Hodnota added[B] je nastavena na true, pokud pøidáváme polo¾ky
B ! � pro nìkteré B-pravidlo B ! .
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Poznamenejme, ¾e kdy¾ je nìkteré z B-pravidel pøidáno do uzávìru I s teèkou na levém konci,
potom jsou podobnì pøidány do uzávìru v¹echna B-pravidla. V nìkterých pøípadech není také
nezbytné vyjmenovávat v¹echny polo¾ky B !  pøidávané do uzávìru. V takových pøípadech
postaèuje seznam nonterminálù B. Z tohoto hlediska mù¾eme mno¾inu polo¾ek rozdìlit na dvì
tøídy:

� Polo¾ky jádra, které zahrnují poèáteèní polo¾ku S0 ! �S a v¹echny polo¾ky, které nemají
teèku na levém konci.

� Polo¾ky mimo jádro, které mají teèku na levém konci.

Ka¾dou mno¾inu polo¾ek, kterou se budeme zabývat lze sestrojit uzávìrem polo¾ek jádra; po-
lo¾ky pøidávané uzávìrem nejsou nikdy souèástí jádra. Z toho plyne mo¾nost reprezentovat
mno¾inu polo¾ek s malou spotøebou pamìti poèítaèe | je mo¾né vylouèit polo¾ky mimo jádro
s tím, ¾e mohou být kdykoliv vypoèítány funkcí Closure.

Operace Goto

Druhou u¾iteènou funkcí je Goto(I;X), kde I je mno¾ina polo¾ek a X je symbol gramatiky.
Goto(I;X) je de�nována jako uzávìr mno¾iny polo¾ek [A! �X � �] takové, ¾e [A! � �X�] je
v I. Neformálnì øeèeno, pokud I je mno¾inou polo¾ek, která je platná pro nìjaký perspektivní
pre�x , potom Goto(I;X) je mno¾inou polo¾ek, která je platná pro perspektivní pre�x X.

Pøíklad 3.14. Pokud máme k dispozici mno¾inu polo¾ek f[E0 ! E�]; [E ! E �+ T ]g, potom
Goto(I;+) obsahuje polo¾ky:

E ! E + � T

T ! �T � F

T ! �F

F ! �(E)

F ! �id

Hodnotu Goto(I;+) vypoèteme tak, ¾e zkoumáme v¹echny polo¾ky v I, které obsahují + bezpro-
støednì vpravo od teèky. [E0 ! E�] není takovou polo¾kou, av¹ak [E ! E �+ T ] tuto vlastnost
má. Pøesuneme teèku pøes + a obdr¾íme f[E ! E + �T ]g. Nakonec vypoèteme uzávìr této
mno¾iny.

Konstrukce mno¾iny polo¾ek

Nyní ji¾ máme k dispozici v¹echny prostøedky k formulaci algoritmu pro konstrukci C, kanonic-
kého souboru mno¾in LR(0) polo¾ek roz¹íøené gramatiky G0. Algoritmus je následující:

procedure Items(G0);
begin
C := fClosure(f[S0 ! �S]g)g;
repeat
for ka¾dou polo¾ku I v C a ka¾dý symbol gramatiky X
takový, ¾e Goto(I;X) není prázdné a není v C do
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pøidej Goto(I;X) do C
until není pøidána ¾ádná nová polo¾ka do C

end

I0 : E0 ! �E I5 : F ! id�
E ! �E + T
E ! �T I6 : E ! E + �T
T ! �T � F T ! �T � F
T ! �F T ! �F
F ! �(E) F ! �(E)
F ! �id F ! �id

I1 : E0 ! E� I7 : T ! T � �F
E ! E �+ T F ! �(E)

F ! �id
I2 : E ! T �

T ! T � � F I8 : F ! (E�)
E ! E �+ T

I3 : T ! F �
I9 : E ! E + T �

I4 : F ! (�E) T ! T � � F
E ! �E + T
E ! �T I10 : T ! T � F �
T ! �T � F
T ! �F I11 : F ! (E)�
F ! �(E)
F ! �id

Obr. 3.12: Kanonická mno¾ina LR(0) polo¾ek

Pøíklad 3.15. Kanonický soubor mno¾in LR(0) polo¾ek pro gramatiku z pøíkladu 3.13 uve-
deme nyní. Funkce Goto pro tyto mno¾iny polo¾ek je zobrazena ve formì diagramu pøechodù
deterministického koneèného automatu D na obr. 3.13.

Je-li ka¾dý za stavù diagramu D na obr. 3.13 koncový a I0 je poèáteèní stav, pak D vlastnì
rozpoznává perspektivní pre�xy dané gramatiky. To platí obecnì, tj. pro ka¾dou gramatiku
funkce Goto kanonického souboru mno¾in polo¾ek de�nuje deterministický koneèný automat,
který rozpoznává perspektivní pre�xy gramatiky G. Lze pochopitelnì také zobrazit nedeter-
ministický koneèný automat N , jeho¾ stavy jsou polo¾ky samotné. V nìm existuje pøechod
z polo¾ky A! � �X� do A! �X � � oznaèený X a existuje pøechod z A! � �B� do B ! �
oznaèený �. Funkce Closure(I) pro mno¾inu stavù I automatu N je funkcí �-uzávìr, známou
z pøevodu roz¹íøeného nedeterministického automatu na deterministický. Funkce Goto(I;X) ur-
èuje pøechody z I pøes symbolX v DKA vytvoøeném zN obvyklým pøevodem na deterministický
automat. Z tohoto pohledu je procedura Items jen jiným zápisem pøevodu nedeterministického
koneèného automatu na deterministický, tak jak jej známe.
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Obr. 3.13: Diagram pøechodù koneèného automatu pro perspektivní pre�xy
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Platné polo¾ky

Øíkáme, ¾e polo¾ka A ! �1 � �2 je platná pro perspektivní pre�x ��1, pokud existuje derivace
S0

�
) �Aw ) ��1�2w. Obecnì tedy mù¾e být jedna polo¾ka platná pro více perspektivních

pre�xù. Fakt, ¾e A! �1 � �2 je platná pro ��1 nám dává informace o tom, zda pøesouvat nebo
redukovat, nalezneme-li ��1 na vrcholu zásobníku. Pokud �2 6= �, potom není je¹tì celá pracovní
fráze na vrcholu zásobníku a vhodnou operací je pøesun. Pokud �2 = �, potom je jasné, ¾e A! �1
je pracovní frází a mù¾eme provést redukci podle tohoto pravidla. Ov¹em, ¾e dvì platné polo¾ky
nám mohou speci�kovat rùzné akce pro tentý¾ perspektivní pre�x. Nìkteré z tìchto koniktù
mù¾eme øe¹it pohledem na dal¹í vstupní symbol. Nelze v¹ak tvrdit, ¾e v¹echny konikty toho
typu lze øe¹it metodami LR analýzy a tudí¾, ¾e lze v¾dy vytvoøit LR rozkladovou tabulku pro
libovolnou gramatiku.

Mù¾eme jednodu¹e spoèítat mno¾inu platných polo¾ek pro ka¾dý perspektivní pre�x, který
se mù¾e vyskytnout na vrcholu zásobníku LR analyzátoru. Základním teorémem LR analýzy je,
¾e mno¾ina platných polo¾ek pro perspektivní pre�x  je právì mno¾inou polo¾ek dosa¾itelných
ze startovacího stavu podél cesty ohodnocené  v DKA vytvoøeném z kanonického souboru
mno¾in polo¾ek s pøechody danými funkcí Goto. Shrnuto, mno¾ina platných polo¾ek zahrnuje
v¹echny u¾iteèné informace, které mohou být získány ze zásobníku.

Pøíklad 3.16. Uva¾ujme gramatiku z pøíkladu 3.13. Mno¾iny polo¾ek a funkce Goto jsou
uvedeny v pøíkladu 3.15. Je jasné, ¾e øetìzec E + T � je perspektivním pre�xem této gramatiky.
Automat z obr. 3.13 bude po pøeètení øetìzce E + T � ve stavu I7. Stav I7 obsahuje polo¾ky

T ! T � �F
F ! �(E)
F ! �id

které jsou právì platnými polo¾kami pro E + T �. Abychom to ozøejmili, uva¾ujme následující
tøi pravé derivace:

E0 ) E + T ) E + T � F

E0 ) E + T ) E + T � F ) E + T � (E)

E0 ) E + T ) E + T � F ) E + T � id

První derivace ukazuje platnost polo¾ky T ! T � �F , druhá ukazuje platnost F ! �(E) a
tøetí platnost polo¾ky F ! �id pro perspektivní pre�x E + T �. Lze ukázat, ¾e pro E + T �
neexistuje jiná platná polo¾ka. Dùkaz ponecháváme ètenáøi.

Konstrukce SLR rozkladové tabulky

Nyní uká¾eme, jak lze odvodit funkce akce a pøechody z deterministického koneèného automatu,
který rozpoznává perspektivní pre�xy. Ná¹ algoritmus mù¾e pro mnohé konstrukce programova-
cích jazykù selhat, nebo» tøída SLR gramatik je pomìrnì malá. Z výchozí gramatikyG provedeme
roz¹íøení na G0 a z G0 vytvoøíme C, kanonický soubor mno¾in polo¾ek z G0. Ze souboru C vytvo-
øíme funkce LR analyzátoru akce a pøechody u¾itím následujícího algoritmu. Kromì C vy¾aduje
algoritmus znalost hodnoty funkce FOLLOW (A) pro v¹echny nonterminály gramatiky.
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Algoritmus 3.3. (Vytváøení SLR rozkladové tabulky)
Vstup. Roz¹íøená gramatika G0.
Výstup. SLR rozkladová tabulka s funkcemi akce a pøechody pro G.
Metoda.

1. Vytvoø C = fI0; I1; : : : ; Ing, kanonický soubor mno¾in LR(0) polo¾ek pro G0.

2. Stav i je vytvoøen z Ii. Funkce analyzátoru pro stav i jsou vytvoøeny následovnì:

� Pokud [A ! � � a�] je v Ii a Goto(Ii; a) = Ij , potom hodnotou funkce akce[i; a] je
pøesun j. a musí být terminální symbol.

� Pokud je [A ! ��] v Ii, potom hodnotou funkce akce[i; a] je redukce podle pravidla
A! �, pro v¹echna a ve FOLLOW (A); nonterminál A nemù¾e být S0.

� Pokud je [S0 ! S�] v Ii, potom hodnotou funkce akce[i; $] je pøijetí.

Vznikne-li pøi generování konikt, potom gramatika není SLR(1). V takovém pøípadì nelze
tímto algoritmem vytvoøit rozkladovou tabulku.

3. Rozkladová tabulka pro funkci pøechodù je vytvoøena pro v¹echny nonterminály A podle
pøedpisu: Pokud Goto(Ii; A) = Ij , potom pøechody[i; A] = j.

4. V¹echny ostatní hodnoty nede�nované v bodech (2) a (3) budou mít hodnotu chyba.

5. Poèáteèní stav analyzátoru bude ten, který obsahuje v mno¾inì polo¾ek [S0 ! �S].

Rozkladová tabulka se skládá z funkcí akcí a pøechodù vytvoøených podle pøedchozího al-
goritmu a nazývá se SLR(1) tabulka pro G. LR analyzátor u¾ívající SLR(1) tabulku pro G se
nazývá SLR(1) analyzátor pro G a gramatika mající SLR(1) rozkladovou tabulku se nazývá
SLR(1) gramatika. Èasto lze vynechat \(1)" za \SLR," proto¾e se nebudeme zabývat analyzá-
tory, které prohlí¾ejí více ne¾ jeden symbol v dosud nezpracované èásti vstupního øetìzce.

Pøíklad 3.17. Vytvoøme nyní SLR rozkladovou tabulku pro gramatiku z pøíkladu 3.13. Ka-
nonický soubor mno¾in LR(0) polo¾ek pro tuto gramatiku byl uveden v pøíkladu 3.15. Nejdøíve
se budeme zabývat mno¾inou I0:

I0 : E0 ! �E
E ! �E + T
E ! �T
T ! �T � F
T ! �F
F ! �(E)
F ! �id

Polo¾ka F ! �(E) dává vzniknout funkèní hodnotì akce[0; (] = pøesun 4, polo¾ka F ! �id
generuje funkèní hodnotu akce[0; id] = pøesun 5. Jiné polo¾ky z I0 negenerují ¾ádnou akci. Nyní
uva¾ujme I1:

I1 : E0 ! E�
E ! E �+ T

První polo¾ka generuje akce[1; $] = pøijetí, druhá polo¾ka generuje akce[1;+] = pøesun 6. Dále
uva¾ujme I2:
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I2 : E ! T �
T ! T � � F

Proto¾e FOLLOW (E) = f$;+; )g generuje první polo¾ka hodnotu akce[2; $] = akce[2;+] =
akce[2; )] = redukce E ! T . Druhá polo¾ka generuje hodnotu akce[2; �] = pøesun 7. Obdobným
zpùsobem lze obdr¾et hodnoty rozkladové tabulky i pro dal¹í mno¾iny Ij. Výsledná rozkladová
tabulka byla ji¾ uvedena na obr. 3.10. Na tomto obrázku jsou èísla pravidel v redukèních akcích
stejná jako poøadí, ve kterém se vyskytují v pùvodní gramatice v pøíkladu 3.12. Tedy E ! E + T
má èíslo 1, E ! T má èíslo 2 atd.

Pøíklad 3.18. ®ádná SLR(1) gramatika nesmí být víceznaèná. Existují v¹ak i jednoznaèné
gramatiky, které nejsou SLR(1). Uva¾ujme nyní gramatiku s pravidly:

S ! L = R

S ! R

L ! � R

L ! id

R ! L

Mù¾eme si pøedstavit, ¾e L a R pøedstavují l-hodnotu a r-hodnotu a � je operátor získání
obsahu ulo¾eného na adrese dané operandem. Kanonický soubor mno¾in LR(0) polo¾ek pro tuto
gramatiku je následující:

I0 : S0 ! �S I5 : L ! id�
S ! �L = R
S ! �R I6 : S ! L = �R
L ! � � R L ! � � R
L ! �id L ! �id
R ! �L R ! �L

I1 : S0 ! S� I7 : L ! � R�

I2 : S ! L� = R I8 : R ! L�
R ! L�

I9 : S ! L = R�
I3 : S ! R�

I4 : L ! � �R
L ! �id
R ! �L
L ! � � R

Uva¾ujme mno¾inu polo¾ek I2. První polo¾ka zde generuje hodnotu akce[2;=] = pøesun 6. Pro-
to¾e FOLLOW (R) obsahuje = (existuje derivace S ) L = R) � R = R), druhá polo¾ka ge-
neruje hodnotu akce[2;=] = redukce R! L. akce[2;=] je tedy vícenásobnì de�nována. Proto¾e
jsou zde dvì rùzné hodnoty pøesun a redukce pro akce[2;=], má stav 2 konikt pøesun/redukce
pro vstupní symbol =.
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Gramatika z pøedchozího pøíkladu není víceznaèná. Konikt pøesun/redukce se odvíjí z faktu,
¾e SLR analyzátor není dostateènì mocný, aby si zapamatoval dostateèný levý kontext pro roz-
hodnutí, která akce se má provést pøi vstupu =, existuje-li øetìzec redukovatelný na L. Kanonická
LR metoda a LALR metoda, které budou diskutovány dále jsou úspì¹né pro vìt¹í tøídu gra-
matik, vèetnì této. Poznamenejme, ¾e existují jednoznaèné gramatiky, pro které vznikají LR
rozkladové tabulky s konikty u v¹ech metod. Na¹tìstí tyto gramatiky lze obvykle pominout pøi
vytváøení pøekladaèù programovacích jazykù.

Konstrukce kanonické LR rozkladové tabulky

Nyní uvedeme nejobecnìj¹í techniku pro vytváøení LR rozkladové tabulky z gramatiky. Pøipo-
meòme, ¾e v metodì SLR je ve stavu i volána redukce pro pravidlo A ! �, pokud mno¾ina
polo¾ek obsahuje [A ! ��] a a je ve FOLLOW (A). Av¹ak v nìkterých situacích, nachází-li se
stav i na vrcholu zásobníku, má perspektivní pre�x �� tu vlastnost, ¾e �A nesmí být násle-
dováno symbolem a v ¾ádné pravé vìtné formì. Potom by redukce podle pravidla A ! � pøi
vstupu a byla nesprávná.

Pøíklad 3.19. Vra»me se nyní je¹tì jednou k pøíkladu 3.18, kde ve stavu 2 jsme mìli polo¾ku
R ! L�, která by mohla odpovídat na¹í shora uvedené polo¾ce A ! ��, pøièem¾ znaménko =
z mno¾iny FOLLOW (R) pak odpovídá a. Analyzátor SLR volá ve stavu 2 redukci pro vstupní
symbol = (proto¾e je zde konikt, analyzátor volá ve stavu 2 i akci pøesun pro polo¾ku S !
L� = R). Nicménì v gramatice z pøíkladu 3.18 neexistuje pravá vìtná forma, která by zaèínala
R = : : :. Proto ve stavu 2, který je stavem odpovídajícím pouze perspektivnímu pre�xu L, není
mo¾né ve skuteènosti volat redukci L na R.

Ve stavu je mo¾né shromá¾dit více informací, které nám umo¾ní vylouèit nesprávné redukce
podle A ! �. Rozdìlením stavu v pøípadech, kdy je to nezbytné je mo¾né dosáhnout toho, ¾e
ka¾dý stav LR analyzátoru indikuje pøesnì, který vstupní symbol mù¾e následovat za pracovní
frází � a pro který tudí¾ je mo¾ná redukce na A.

Dodateèné informace vlo¾íme do stavù tak, ¾e k polo¾kám pøidáme terminální symbol jako
jejich druhou èást. Obecný tvar polo¾ky budek potom [A! � ��; a], kde A! �� je pøepisovací
pravidlo a a je terminální symbol nebo koncový symbol $. Takový objekt nazveme LR(1) polo¾ka.
1 nám udává délku druhé èásti polo¾ky, kterou nazýváme pohled vpøed (lookahead) polo¾ky
(pohledy vpøed délky vìt¹í ne¾ 1 jsou rovnì¾ mo¾né, my je v¹ak nebudeme uva¾ovat). Pohled
vpøed nemá vliv v polo¾kách tvaru [A ! � � �; a], kde � není �. Na druhé stranì polo¾ka
[A ! ��; a] generuje redukci podle pravidla A ! � pouze v pøípadì, ¾e vstupní symbol je
a. Mno¾ina v¹ech takových a je jistì podmno¾inou FOLLOW (A), ale mìla by být vlastní
podmno¾inou, jako v pøíkladu 3.19.

Formálnì øíkáme, ¾e [A! ���; a] je platná pro perspektivní pre�x , pokud existuje derivace
S

�
) �Aw ) ���w, kde

�  = ��

� buïto a je první symbol w nebo w je � a a je $.

Pøíklad 3.20. Uva¾ujme následující gramatiku

S ! BB

B ! aB j b



3.4. Analyzátory LR 73

Existuje pravá derivace S �
) aaBab) aaaBab. Vidíme, ¾e polo¾ka [B ! a �B; a] je platná pro

perspektivní pre�x  = aaa, pokud ztoto¾níme � = aa, A = B, w = ab, � = a a � = B podle
pøedchozí de�nice.

Existuje rovnì¾ pravá derivace S
�
) BaB ) BaaB. Z této derivace vidíme, ¾e polo¾ka

[B ! a � B; $] je platná pro perspektivní pre�x Baa.

Metoda konstrukce souboru mno¾in LR(1) polo¾ek je v zásadì stejná jako pro LR(0) polo¾ky.
Je jen nutné modi�kovat procedury Closure a Goto.

Abychom objasnili novou de�nici operace Closure, uva¾ujme polo¾ku ve tvaru [A! ��B�; a]
v mno¾inì platných polo¾ek pro nìjaký perspektivní pre�x . Potom existuje pravá derivace
S

�
) �Aax) ��B�ax, kde  = ��.
Dále pøedpokládejme, ¾e �ax derivuje terminální øetìzec by. Potom pro ka¾dé pravidlo ve

tvaru B ! � pro nìjaké �, existuje derivace S �
) Bby ) �by. Tedy [B ! ��; b] je platná pro

�. Poznamenejme, ¾e b mù¾e být první terminál derivovaný z �, nebo je mo¾né, ¾e � derivuje
� v derivaci S �

) by a proto b mù¾e být rovno a. Abychom shrnuli obì mo¾nosti, øíkáme, ¾e b
mù¾e být libovolný terminál z FIRST (�ax).

Algoritmus 3.4. (Konstrukce mno¾iny LR(1) polo¾ek)

Vstup. Roz¹íøená gramatika G0.

Výstup. Mno¾ina LR(1) polo¾ek, které jsou platné pro jeden nebo více perspektivních pre�xù
z G0.

Metoda. U¾ijeme procedur Closure, Goto a hlavní proceduru Items následujícího tvaru:

function Closure(I);
begin
repeat
for ka¾dou polo¾ku[A! � �B�; a]v I a
ka¾dé pøepisovací pravidlo B !  gramatiky G0.
Dále pro ka¾dý terminální symbol b z FIRST (�a) takový,
¾e [B ! �; b] není dosud v I do
pøidej [B ! �; b] do I

until nelze pøidat dal¹í polo¾ku do I;
return I;

end;

function Goto(I;X);
begin
nech» J je mno¾ina polo¾ek [A! �X � �; a] takových,
¾e [A! � �X�; a] je v I;
return Closure(J)

end;

procedure Items(G0);
begin
C := fClosure(f[S0 ! �S; $]g)g;
repeat
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for ka¾dou polo¾ku I v C a ka¾dý symbol gramatiky X takový,
¾e Goto(I;X) není prázdné a není v C do
pøidej Goto(I;X) do C

until není pøidána ¾ádná nová polo¾ka do C
end;

Pøíklad 3.21. Uva¾ujme následující roz¹íøenou gramatiku:

S0 ! S
S ! CC
C ! cC j d

Zaèneme s výpoètem uzávìru f[S0 ! �S; $]g. Abychom to mohli provést srovnáme polo¾ku
[S0 ! �S; $] s polo¾kou [A ! � � B�; a] v proceduøe Closure. V tom pøípadì A = S0; � =
�;B = S; � = � a a = $. Funkce Closure nám pøedepisuje pøidat polo¾ku [B ! �; b] pro
ka¾dé pøepisovací pravidlo B !  a terminální symbol b, z FIRST (�a). V pojmech uva¾ované
gramatiky je B !  rovno S ! CC a proto¾e � je � a a je $, b mù¾e být pouze $. Pøidáme tedy
polo¾ku [S ! �CC; $].

Ve výpoètu uzávìru pokraèujeme pøidáním v¹ech polo¾ek [C ! �; b] pro b ve FIRST (C$).
Pokud se na [S ! �CC; $] podíváme jako na [A ! � � B�; a], potom A = S0; � = �;B =
C; � = C a a = $. Proto¾e z C nelze derivovat prázdný øetìzec, FIRST (C$) = FIRST (C).
Proto¾e FIRST (C) obsahuje terminální symboly c a d, pøidáme k uzávìru polo¾ky [C ! �cC; c],
[C ! �cC; d], [C ! �d; c] a [C ! �d; d]. Nyní ji¾ ¾ádná dal¹í polo¾ka neobsahuje nonterminální
symbol bezprostøednì vpravo od teèky, tak¾e mno¾ina LR(1) polo¾ek je kompletní. Tím vznikne
poèáteèní mno¾ina polo¾ek I0:

I0 : S0 ! �S; $
S ! �CC; $
C ! �cC; c=d
C ! �d; c=d

Z dùvodu vìt¹í pøehlednosti jsme vynechali hranaté závorky a u¾ili jsme zápis [C ! �cC; c=d]
jako zkratku pro dvojici polo¾ek [C ! �cC; c], [C ! �cC; d].

Nyní budeme poèítat Goto(I0;X) pro rùznáX. Pro X = S musíme vypoèítat uzávìr polo¾ky
[S0 ! S�; $]. Nepøidává se ¾ádná dal¹í polo¾ka, nebo» teèka je na pravém konci pravidla. Máme
tedy mno¾inu polo¾ek

I1 : S0 ! S�; $
Pro X = C provedeme uzávìr [S ! C � C; $]. Pøidáme C-pravidla s druhou polo¾kou $ a dále
ji¾ nelze pøidat ¾ádná polo¾ka.

I2 : S ! C � C; $
C ! �cC; $
C ! �d; $

Nech» X = c. Vypoèteme tedy uzávìr f[C ! c�C; c=d]g. Výsledek obdr¾íme pøidánímC-pravidel
ke druhé èástí polo¾ky c=d. Potom

I3 : C ! c � C; c=d
C ! �cC; c=d
C ! �d; c=d
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Nakonec pro X = d získáme mno¾inu polo¾ek
I4 : C ! d�; c=d

Tímto výpoètem jsme ukonèili výpoèet Goto pro I0. I1 negeneruje ¾ádné dal¹í mno¾iny polo¾ek,
av¹ak I2 generuje pøechody pøes C, c a d. Pøechod pøes C nám dává

I5 : S ! CC�; $
a není nutné poèítat uzávìr. Pro c budeme poèítat uzávìr f[C ! c � C; $]g a obdr¾íme

I6 : C ! c � C; $
C ! �cC; $
C ! �d; $

Vidíme, ¾e I6 se li¹í od I3 jen ve druhých èástech polo¾ek. Obecným rysem mnohých mno¾in
LR(1) polo¾ek je to, ¾e mají stejné první èásti polo¾ek a li¹í se pouze v druhých èástech polo¾ek.
Pokud vytvoøíme kanonický soubor LR(0) polo¾ek pro tuté¾ gramatiku, ka¾dá z mno¾in LR(0)
polo¾ek odpovídá mno¾inì prvních èástí polo¾ek jedné nebo více mno¾in souboru LR(1). O této
vlastnosti budeme mluvit více u metody LALR.

Budeme pokraèovat výpoètem Goto(I2; d)
I7 : C ! d�; $

Nyní obrátíme pozornost k I3. Pøechody z I3 pøes c a d jsou I3 a I4 a Goto(I3; C) je
I8 : C ! cC�; c=d

I4 a I5 nemají ¾ádný pøechod. Pøechody pro I6 pøes c a d jsou I6 a I7. Zbývá Goto(I6; C), která
je rovna

I9 : C ! cC�; $
Zbývající mno¾iny polo¾ek nevytváøejí ¾ádné pøechody, èím¾ je algoritmus ukonèen. Na obr. 3.14
jsou zobrazeny jednotlivé mno¾iny polo¾ek spolu s jejich pøechody.

Nyní ji¾ máme de�novány prostøedky proto, abychom mohli de�novat algoritmus pro vy-
tvoøení rozkladové tabulky z kanonického souboru LR(1) polo¾ek. Funkce akce a pøechody jsou
v tabulce reprezentovány stejnì jako u SLR analyzátoru. Jediným rozdílem jsou hodnoty polo¾ek.

Algoritmus 3.5. (Vytvoøení kanonické LR rozkladové tabulky)
Vstup. Roz¹íøená gramatika G0.
Výstup. Kanonická LR rozkladová tabulka s funkcemi akce a pøechody pro G0.
Metoda.

1. Vytvoø C = fI0; I1; : : : ; Ing, kanonický soubor mno¾in LR(1) polo¾ek pro G0.

2. Stav i je vytvoøen z Ii. Funkce analyzátoru pro stav i jsou vytvoøeny následovnì:

� Pokud [A ! � � a�; b] je v Ii a Goto(Ii; a) = Ij , potom hodnotou funkce akce[i; a] je
pøesun j. a musí být terminální symbol.

� Pokud [A! ��; a] je v Ii, potom hodnotou funkce akce[i; a] je redukce podle pravidla
A! �; nonterminál A nemù¾e být S0.

� Pokud [S0 ! S�; $] je v Ii, potom hodnotou funkce akce[i; $] je pøijetí.

Vznikne-li pøi generování konikt, potom gramatika není LR(1). V takovém pøípadì nelze
tímto algoritmem vytvoøit rozkladovou tabulku.

3. Rozkladová tabulka pro funkci pøechodù je vytvoøena pro v¹echny nonterminály A podle
pøedpisu: Pokud Goto(Ii; A) = Ij , potom pøechody[i; A] = j.
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Obr. 3.14: Graf pøechodù
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4. V¹echny ostatní hodnoty nede�nované v bodech (2) a (3) budou mít hodnotu chyba.

5. Poèáteèní stav analyzátoru bude ten, který obsahuje v mno¾inì polo¾ek [S0 ! �S; $].

Tabulka vytvoøená podle algoritmu 3.5 se nazývá kanonická LR(1) rozkladová tabulka. LR
analyzátor u¾ívající tuto tabulku se nazývá kanonický LR(1) analyzátor. Pokud funkce akcí
nemá násobnì de�nované polo¾ky, potom daná gramatika se nazývá LR(1) gramatika. Podobnì
jako u SLR i zde èasto vynecháváme \(1)," pokud nemù¾e dojít k nejednoznaènostem.

Pøíklad 3.22. Kanonická rozkladová tabulka pro gramatiku z pøíkladu 3.21 je ukázána na
obr. 3.15. Pravidla 1, 2 a 3 jsou S ! CC, C ! cC a C ! d.

akce pøechody
STAV

c d $ S C

0 s3 s4 1 2
1 acc
2 s6 s7 5
3 s3 s4 8
4 r3 r3
5 r1
6 s6 s7 9
7 r3
8 r2 r2
9 r2

Obr. 3.15: Kanonická LR(1) rozkladová tabulka

Ka¾dá SLR(1) gramatika je také LR(1), av¹ak kanonický LR(1) analyzátor pro SLR(1) gra-
matiku mù¾e mít více stavù, ne¾li SLR analyzátor. Gramatika z pøedchozího pøíkladu je SLR a
existuje pro ni SLR analyzátor se sedmi stavy.

Konstrukce LALR rozkladové tabulky

Jako poslední uvedeme nyní metodu konstrukce analyzátoru nazvanou technika LALR (looka-
head LR - LR s pohledem vpøed). Tato metoda je nejèastìji pou¾ívána v praxi, proto¾e výsledné
rozkladové tabulky jsou znaènì men¹í, ne¾li kanonické LR tabulky, av¹ak vìt¹inu obecných kon-
strukcí programovacích jazykù lze vhodnì vyjádøit LALR gramatikami. Stejné tvrzení platí i pro
SLR gramatiky, av¹ak existuje mnohem více konstrukcí, které nejsou pomocí SLR analyzátoru
zpracovatelné (napø. gramatika z pøíkladu 3.18).

Pro srovnání uveïme, ¾e SLR a LALR rozkladové tabulky mají stejný poèet stavù a tento
poèet je pro jazyky typu Pascal nìkolik stovek. Kanonická LR rozkladová tabulka by mohla mít
pro jazyk stejné velikosti nìkolik tisíc stavù. Je tedy mnohem jednodu¹¹í a mnohem ekonomiètìj¹í
konstruovat rozkladové tabulky SLR a LALR a nikoliv rozkladové tabulky LR.

Pro úèely úvodu do LALR uva¾ujme i nadále gramatiku z pøíkladu 3.21, její¾ mno¾iny LR(1)
polo¾ek byly ukázány na obr. 3.14. Vezmìme dvojici podobných stavù I4 a I7. Oba tyto stavy
mají pouze jednu polo¾ku s první èástí rovnou C ! d�. Ve stavu I4 jsou pohledy vpøed c a d;
ve stavu I7 je jediný pohled vpøed $.
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Abychom snadnìji odhalili rozdíl mezi rolemi stavù I4 a I7 v analyzátoru øeknìme nejdøíve,
¾e gramatika generuje jazyk c�dc�d. Bìhem ètení vstupu cc : : : cdcc : : : cd, analyzátor pøesouvá
první skupinu znakù c a jejich následné d na zásobník, pøièem¾ po pøeètení prvního d pøejde do
stavu 4. Potom je volána redukce podle pravidla C ! d, pøièem¾ na vstupu je buïto vstupní
symbol c nebo d. Po¾adavek c nebo d následující na vstupu má smysl, proto¾e zde mají být
symboly øetìzce c�d. Následuje-li na vstupu $ za prvním d, analyzovali jsme øetìzec ccd, který
v¹ak není v jazyce generovaném gramatikou. Ve stavu 4 je v pøípadì výskytu znaku $ na vstupu
hlá¹ena chyba.

Po pøeètení druhého d vstoupí analyzátor do stavu I7. Zde musí být na vstupu znak $ nebo
nebyl analyzován øetìzec generovaný gramatikou. Má tedy smysl, ¾e ve stavu I7 se provádí
redukce podle pravidla C ! d pouze v pøípadì, ¾e na vstupu se vyskytuje znak $ a znaky c a d
zpùsobí chybu.

Nyní nahraïme stavy I4 a I7 stavem I47, sjednocením I4 a I7, sestávajícím ze tøí polo¾ek
[C ! d�; c=d=$]. Pøechody pøes d do stavù I4 a I7 vycházející z I0, I2, I3 a I6 nyní budou
smìøovat do I47. Akce ve stavu 47 bude redukcí pøi jakémkoliv vstupu (pouze znakù z abecedy
jazyka). Opravený analyzátor se chová v zásadì stejnì jako originál, av¹ak provede redukci d na
C i v pøípadì, kdy by pùvodní analyzátor hlásil chybu, napøíklad v pøípadì vstupu ccd nebo
cdcdc. Chyba bude nakonec odhalena, a to døíve, ne¾ bude proveden dal¹í pøesun.

Obecnìji øeèeno, lze nalézt v mno¾inách kanonického souboru LR(1) polo¾ek polo¾ky se
stejným jádrem, tj. mno¾inou prvních èástí, a tyto polo¾ky se stejným jádrem lze slouèit do
jediné mno¾iny. Napø. na obr. 3.14 tvoøí I4 a I7 dvojici s jádrem fC ! d�g. Obdobnì I3 a I6
tvoøí dvojici s jádrem fC ! c _C;C ! �cC;C ! �dg. Dále zde existuje dvojice I8 a I9 s jádrem
fC ! cC�g. Poznamenejme, ¾e jádra jsou vlastnì mno¾iny LR(0) polo¾ek pro danou gramatiku
a ¾e LR(1) gramatika mù¾e generovat více ne¾ dvì mno¾iny polo¾ek se stejným jádrem.

Proto¾e Goto(I;X) závisí pouze na jádøe I, pøechody slouèených mno¾in mohou být rovnì¾
slouèeny. Proto pøi sluèování neexistuje problém vedoucí k pøepoèítání funkce Goto. Funkce akcí
je modi�kována tak, ¾e odrá¾í v daném stavu v¹echny nechybové akce slouèených stavù.

Pøedpokládejme, ¾e máme LR(1) gramatiku, tj. gramatiku její¾ mno¾iny LR(1) polo¾ek ne-
generují konikty v LR(1) rozkladové tabulce. Pokud nahradíme v¹echny stavy mající stejné
jádro jejich sjednocením, je mo¾né, ¾e výsledné sjednocení bude mít konikt. Je to ale neprav-
dìpodobné z následujícího dùvodu: Pøedpokládejme, ¾e ve sjednocení je konikt pøi pohledu
vpøed na a, proto¾e zde existuje polo¾ka [A! ��; a] generující redukci podle pravidla A! � a
existuje zde i jiná polo¾ka [B ! � � a; b] generující pøesun. Potom nìkterá z mno¾in, ze které
bylo vytvoøeno sjednocení obsahovala polo¾ku [A ! ��; a] a proto¾e jádra polo¾ek jsou stejná,
musela obsahovat i polo¾ku [B ! � � a; c] pro nìjaké c. Pak ale tento stav obsahuje tentý¾
konikt pøesun/redukce, jako stav slouèený a gramatika nebyla LR(1) jak jsme pøedpokládali. Z
toho plyne, ¾e slouèení stavù se stejnými jádry nikdy nevytvoøí konikt pøesun/redukce, který
se nebyl vyskytoval v pùvodních stavech, proto¾e akce pøesunu jsou závislé pouze na jádrech a
ne na pohledu vpøed.

Jak ale uvidíme v následujícím pøíkladu, je mo¾né, ¾e pøi slouèení vznikne konikt re-
dukce/redukce.

Pøíklad 3.23. Uva¾ujme následující gramatiku

S0 ! S

S ! aAd j bBd j aBe j bAe

A ! c
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B ! c

která generuje ètyøi øetìzce acd, bcd, ace a bce. Ètenáø mù¾e dokázat, ¾e jde o LR(1) gramatiku
konstrukcí kanonické LR(1) rozkladové tabulky. Jakmile vytvoøíme kanonický soubor polo¾ek,
mù¾eme najít mno¾inu polo¾ek f[A ! c�; d]; [B ! c�; e]g platných pro perspektivní pre�x ac a
mno¾inu f[A! c�; e]; [B ! c�; d]g platných pro bc. ®ádná z tìchto mno¾in negeneruje konikt a
jejich jádra jsou stejná. Nicménì jejich sjednocení

A ! c�; d=e

B ! c�; d=e

generuje konikt redukce/redukce, proto¾e redukce pro obì pøepisovací pravidla A ! c;B ! c
jsou volány pro vstup jak d, tak e.

Pro konstrukci LALR rozkladové tabulky uvedeme dva algoritmy. Hlavní ideou prvního z
nich je konstrukce LR(1) polo¾ek. Jestli¾e nevzniknou konikty, následuje slouèení mno¾in se
spoleènými jádry. Rozkladová tabulka je potom vytvoøena za slouèených mno¾in polo¾ek. Tato
metoda tedy konstruuje LALR rozkladovou tabulku stejným zpùsobem, jakým jsme LALR(1)
gramatiky de�novali. Av¹ak konstrukce celého kanonického souboru mno¾in LR(1) polo¾ek vy-
¾aduje velmi mnoho prostoru a èasu na to, aby byl tento postup prakticky pou¾itelný. Pro
pochopení principù konstrukce je v¹ak podstatný.

Algoritmus 3.6. (Konstrukce LALR rozkladové tabulky)
Vstup. Roz¹íøená gramatika G0.
Výstup. LALR rozkladová tabulka s funkcemi akce a pøechody pro G0.
Metoda.

1. Vytvoø C = fI0; I1; : : : ; Ing, kanonický soubor mno¾in LR(1) polo¾ek pro G0.

2. Pro ka¾dé jádro vyskytující se v LR(1) polo¾kách nalezni v¹echny mno¾iny mající toto
jádro a nahraï tyto mno¾iny jejich sjednocením.

3. Nech» C 0 = fJ0; J1; : : : ; Jng je výsledná mno¾ina LR(1) polo¾ek. Akce analyzátoru pro stav
i jsou vytváøeny z Ji stejným zpùsobem jako v algoritmu 3.5. Pokud se vyskytne konikt
akcí analyzátoru, øíkáme, ¾e gramatika není LALR(1).

4. Tabulka funkce pøechody je vytváøena následujícím zpùsobem. Je-li J sjednocení jedné
nebo více mno¾in LR(1) polo¾ek J = I1 [ I2 [ : : : [ Ik, potom jádra mno¾in
Goto(I1;X); Goto(I2;X); : : : Goto(Ik;X) jsou stejná, proto¾e I1; I2; : : : ; Ik mají stejná já-
dra. Nech» K je sjednocením mno¾in polo¾ek, které mají stejné jádro Goto(Ii;X). Potom
Goto(J;X) = K.

Tabulka vytvoøená algoritmem 3.6 se nazývá LALR rozkladová tabulka proG. Nevyskytnou-li
se pøi konstrukci ¾ádné konikty, øíkáme, ¾e jde o LALR(1) gramatiku. Soubor mno¾in vytvoøený
v kroku (3) se nazývá LALR(1) soubor polo¾ek.

Pøíklad 3.24. I v tomto pøíkladu budeme uva¾ovat gramatiku z pøíkladu 3.21. Diagram
pøechodù této gramatiky byl ukázán na obr. 3.14. Jak jsme se ji¾ zmínili, jsou zde tøi dvojice
mno¾in, které mohou být sjednoceny. I3 a I6 jsou nahrazeny sjednocením:
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I36 : C ! c � C; c=d=$
C ! �cC; c=d=$
C ! �d; c=d=$

I4 a I7 jsou nahrazeny sjednocením:
I47 : C ! d�; c=d=$

a I8 a I9 jsou nahrazeny sjednocením:
I89 : C ! cC�; c=d=$

Funkce akcí a pøechodù LALR pro uva¾ované mno¾iny polo¾ek jsou ukázány na obr. 3.16.

akce pøechody
STAV

c d $ S C

0 s36 s47 1 2
1 acc
2 s36 s47 5
36 s36 s47 89
47 r3 r3 r3
5 r1
89 r2 r2 r2

Obr. 3.16: LALR(1) rozkladová tabulka

Abychom ukázali, jakým zpùsobem jsou vypoèteny hodnoty funkce pøechodù, uva¾ujme
Goto(I36; C). V pùvodní mno¾inì LR(1) polo¾ek platilo Goto(I3; C) = I8 a I8 je souèástí I89.
Z toho plyne, ¾e Goto(I36; C) = I89. Budeme-li uva¾ovat I6 jako souèást I36, mìli bychom
obdr¾et stejné dùsledky. Tedy Goto(I6; C) = I9 a I9 je souèástí I89. Jiným pøíkladem je polo¾ka
Goto(I2; c), která je aktuální po akci pøesunu z I2 pøes c. V pùvodní mno¾inì LR(1) polo¾ek je
Goto(I2; c) = I6. Proto¾e I6 je nyní èástí I36; Goto(I2; c) získá hodnotu I36. Tedy polo¾kou z obr.
3.16 pro stav 2 a vstup c je s36, znamenající pøesun a umístìní stavu 36 na vrchol zásobníku.

Pokud zpracováváme øetìzec jazyka c�dc�d jak LR analyzátorem z obr. 3.15 a LALR analy-
zátorem z obr. 3.16, oba procházejí stejnou posloupností pøesunù a redukcí, i kdy¾ jména stavù
se mohou li¹it, tj. pokud LR analyzátor dává na vrchol zásobníku I3 nebo I6, potom LALR
analyzátor provádí toté¾ s I36. Tento vztah platí obecnì pro LALR gramatiky. LR a LALR
analyzátor se budou navzájem napodobovat pøi zpracování správného vstupu.

Nicménì pokud bude zpracováván chybný vstup, mù¾e LALR analyzátor provést je¹tì nìko-
lik redukcí navíc po tom, co by LR analyzátor ji¾ ohlásil chybu. Nikdy v¹ak LALR analyzátor
neprovede navíc operaci pøesunu po akci, na ní¾ LR analyzátor ohlásil chybu. Uva¾ujme na-
pøíklad vstupní øetìzec ccd následovaný $ a LR analyzátor z obr. 3.15. Obsah zásobníku bude
následující

0 c 3 c 3 d 4

a ve stavu 4 bude rozpoznána chyba, proto¾e $ následuje ve vstupním øetìzci a pro tento symbol
má stav 4 akci chyba. Naopak LALR analyzátor z obr. 3.16 bude provádìt odpovídající akce a
na zásobník umístí

0 c 36 c 36 d 47

Stav 47 v¹ak pro vstupní symbol $ obsahuje akci redukce podle pravidlaC ! d. LALR analyzátor
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zmìní obsah zásobníku na
0 c 36 c 36 C 89

Akcí ve stavu 89 pøi vstupu $ je redukce podle pravidla C ! cC. Zásobník se zmìní na

0 c 36 C 89

Zde je provedena obdobná redukce a stav zásobníku je

0 C 2

Nakonec stav 2 obsahuje akci chyba pro vstup $ a je ohlá¹ena chyba.

Efektivní konstrukce LALR rozkladové tabulky

Existuje nìkolik modi�kací, které se sna¾í upravit algoritmus 3.6 tak, aby se zabránilo vytvá-
øení úplného souboru mno¾in LR(1) polo¾ek v procesu vytváøení LALR(1) rozkladové tabulky.
Z prvního pohledu je jasné, ¾e mù¾eme reprezentovat mno¾inu polo¾ek I pouze jejím jádrem,
tj. tìmi polo¾kami, které jsou buï inicializaèními [S0 ! �S; $] nebo mají teèku nìkde jinde, ne¾li
na zaèátku pravé strany.

Za druhé mù¾eme vypoèítat akce analyzátoru generované I pøímo z jádra samotného. Libo-
volná polo¾ka generující redukci podle A ! � se musí vyskytovat v jádøe mimo pøípady, kdy
� = �. Redukce A ! � je generována pro vstup a tehdy a jen tehdy, jestli¾e existuje v jádøe
polo¾ka [B !  � C�; b] taková, ¾e C

�
) A� pro nìjaké � a a je ve FIRST (��b). Mno¾ina

nonterminálù A takových, ¾e C �
) A� mù¾e být pro ka¾dý nonterminál C vypoètena pøedem.

Akce pøesunu generované mno¾inou I mohou být vypoèteny z jádra I následujícím zpùsobem.
Symbol a na vstupu pøesouváme na zásobník, existuje-li polo¾ka jádra [B !  � C�; b], kde
C

�
) ax je derivace, ve které poslední krok nepou¾ívá �-pravidlo. Taková mno¾ina pro a mù¾e

být pøedem vypoètena pro ka¾dé C.
Nyní uvedeme jakým zpùsobem lze generovat z jádra pro I funkci pøechodù. Pokud je v

jádøe I polo¾ka [B !  �X�; b], potom [B ! X � �; b] je v jádøe Goto(I;X). V jádøe Goto(I;X)
je také polo¾ka [A ! X � �; a], pokud v jádøe I existuje polo¾ka [B !  � C�; b] a C

�
) A�

pro nìjaké �. Pokud pøedem vypoèteme pro ka¾dou dvojici nonterminálù C a A, zda C �
) A�

pro nìjaké �, potom je výpoèet mno¾in polo¾ek pouze z jader jen o málo ménì efektivní, ne¾li
výpoèet tého¾ s úplnými mno¾inami polo¾ek.

Pøi výpoètu LALR(1) polo¾ek pro roz¹íøenou gramatiku G0 zaèínáme s jádrem S0 ! �S
poèáteèní mno¾iny polo¾ek I0. Potom vypoèítáme jádra cílù pøechodù z I0 shora uvedeným
zpùsobem. Pokraèujeme výpoètem pøechodù pro ka¾dé nové jádro, dokud nejsou vytvoøena
jádra v¹ech mno¾in LR(0) polo¾ek.

Pøíklad 3.25. Uva¾ujme následující roz¹íøenou gramatiku

S0 ! S

S ! L = R j R

L ! � R j id

R ! L

Jádra mno¾in LR(0) polo¾ek této gramatiky jsou následující:
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I0 : S0 ! �S
I1 : S0 ! S�
I2 : S ! L� = R

R ! L�
I3 : S ! R�
I4 : L ! � �R
I5 : L ! id�
I6 : S ! L = �R
I7 : L ! � R�
I8 : R ! L�
I9 : S ! L = R�

Nyní roz¹íøíme jádra pøipojením správných pohledù vpøed (druhých èástí) pro ka¾dou LR(0)
polo¾ku. Abychom vidìli jakým zpùsobem se symboly rozmno¾ují z mno¾iny polo¾ek I do
Goto(I;X) uva¾ujme LR(0) polo¾ku B !  �C� v jádøe mno¾iny I. Pøedpokládejme, ¾e C �

) A�
pro nìjaké � (napø. pro C = A a � = �) a A! X� je pøepisovací pravidlo. Potom LR(0) polo¾ka
A! X � � je v Goto(I;X).

Pøedpokládejme nyní, ¾e nepoèítáme LR(0) polo¾ky, ale LR(1) polo¾ky a [B !  � C�; b] je
v mno¾inì I. Pro které hodnoty a bude potom [A ! X � �; a] v mno¾inì Goto(I;X)? Jistì¾e
pokud nìkteré a je ve FIRST (��), potom nám derivace C �

) A� øíká, ¾e [A ! X � �; a] musí
být v Goto(I;X). V tomto pøípadì je hodnota b irelevantní a my øíkáme, ¾e a jako pohled vpøed
pro A! X � � je generováno samovolnì. De�nicí je potom $ generováno samovolnì jako pohled
vpøed pro polo¾ku S0 ! �S v poèáteèní mno¾inì polo¾ek.

Existují zde v¹ak i jiné mno¾iny pohledù vpøed pro polo¾ky A! X ��. Pokud �� �
) �, potom

[A ! X � �; b] bude také v Goto(I;X). V tomto pøípadì øíkáme, ¾e pohled vpøed se rozmno¾il
z B !  �C� do A! X ��. V následujícím algoritmu uvedeme jednoduchou metodu pro urèení,
zda LR(1) polo¾ka v I generuje pohled vpøed v Goto(I;X) samovolnì, pøípadnì kdy se pohled
vpøed rozmno¾uje.

Algoritmus 3.7. (Urèení pohledù vpøed)

Vstup. Jádro K mno¾iny LR(0) polo¾ek I a symbol gramatiky X.

Výstup. Pohledy vpøed samovolnì generované polo¾kami v I pro polo¾ky jádra Goto(I;X) a
polo¾ky v I, ze kterých jsou pohledy vpøed rozmno¾ovány do polo¾ek v Goto(I;X).

Metoda. Dále uvedený algoritmus u¾ívá symbol # pro oznaèení prázdného pohledu vpøed pro
situaci, ve které se pohled vpøed rozmno¾uje.

for ka¾dou polo¾ku B !  � � v K do begin
J 0 := Closure(f[B !  � �;#]g);
if [A! � �X�; a] je v J 0, kde a není # then
pohled vpøed a je samovolnì generován pro polo¾ku
A! �X � � v Goto(I;X);

if [A! � �X�;#] je v J 0 then
pohled vpøed se rozmno¾uje z B !  � � v I do
A! �X � � v Goto(I;X)

end
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Nyní uva¾ujme, jak nalezneme pohledy vpøed spojené s polo¾kami v jádrech mno¾in LR(0)
polo¾ek. Za prvé je známo, ¾e $ je pohledem vpøed pro S0 ! �S v poèáteèní mno¾inì LR(0)
polo¾ek. Algoritmus 3.7 nám udává v¹echny pohledy vpøed generované samovolnì. Po tom, co
máme k dispozici seznam v¹ech takových polo¾ek, musíme dovolit v¹em takovým pohledùm
vpøed, aby se rozmno¾ovaly tak dlouho, a¾ ¾ádné dal¹í rozmno¾ení není mo¾né. Existuje více
rùzných pøístupù, pøièem¾ v¹echny nìjakým zpùsobem udr¾ují informaci o \nových" pohledech
vpøed, které se rozmno¾ily do polo¾ek, v nich¾ dosud nebyly. Následující algoritmus popisuje
techniku rozmno¾ení pohledù vpøed do v¹ech polo¾ek.

Algoritmus 3.8. (Efektivní výpoèet jader souboru LALR(1) mno¾in polo¾ek)
Vstup. Roz¹íøená gramatika G0.
Výstup. Jádra souboru LALR(1) mno¾in polo¾ek pro G0.
Metoda.

1. U¾itím shora uvedené metody vytvoø jádra mno¾in LR(0) polo¾ek pro G.

2. Aplikací algoritmu 3.7 na jádro ka¾dé mno¾iny I LR(0) polo¾ek a symboly gramatiky
X urèi, které pohledy vpøed jsou generovány samovolnì pro polo¾ky v Goto(I;X) a za
kterých polo¾ek v I se pohledy vpøed rozmno¾ují do polo¾ek jádra Goto(I;X).

3. Inicializuj tabulku, která obsahuje pro ka¾dou polo¾ku jádra v ka¾dé mno¾inì polo¾ek
pøíslu¹né pohledy vpøed. Na poèátku jsou pøidru¾eny jen ty pohledy vpøed, které jsme
v (2) generovali samovolnì.

4. Proveï opakované prùchody pøes v¹echny polo¾ky ve v¹ech mno¾inách. Pøi prùchodu polo¾-
kou i vyhledej ty polo¾ky jádra, do nich¾ i rozmno¾uje svùj pohled vpøed u¾itím informace
získané v bodu (2). Stávající mno¾ina pohledù vpøed pro polo¾ku I je pøidána k ji¾ døíve
pøidru¾ené mno¾inì v¹ech polo¾ek, kam i rozmno¾uje své pohledy vpøed. V prùchodech
jádry polo¾ek mno¾in polo¾ek pokraèuj tak dlouho, dokud jsou rozmno¾ovány nìjaké nové
pohledy vpøed.

Pøíklad 3.26. Vytvoøme jádra mno¾in LALR(1) polo¾ek pro gramatiku z pøedchozího pøí-
kladu. Jádra jsou rovnì¾ uvedena v pøedchozím pøíkladu. Kdy¾ aplikujeme algoritmus 3.7 na
jádro mno¾iny polo¾ek I0, vypoèteme Closure(f[S0 ! �S;#]g) a získáme následující polo¾ky

S0 ! �S;#

S ! �L = R;#

S ! �R;#

L ! � � R;#= =

L ! �id;#= =

R ! �L;#

Dvì polo¾ky obsa¾ené v tomto uzávìru zpùsobí generování pohledù vpøed samovolnì. Polo¾ka
[L! � � R;=] zpùsobí, ¾e pohled vpøed = je generován samovolnì pro polo¾ku L! � � R v I4
a polo¾ka [L! �id;=] zpùsobí, ¾e pohled vpøed = je generován samovolnì pro polo¾ku L! id�
v I5.
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ODKUD KAM
I0 : S0 ! �S I1 : S0 ! S�

I2 : S ! L� = R
I2 : R! L�
I3 : S ! R�
I4 : L! � �R
I5 : L! id�

I2 : S ! L� = R I6 : S ! L = �R
I4 : L! � � R I4 : L! � �R

I5 : L! id�
I7 : L! R�
I8 : R! L�

I6 : S ! L = �R I4 : L! � �R
I5 : L! � �R
I8 : R! L�
I9 : S ! L = R�

Obr. 3.17: Rozmno¾ování pohledù vpøed

Vzory rozmno¾ování pro polo¾ky jader urèené podle bodu (2) algoritmu 3.8 jsou shrnuty
na obr. 3.17. Napø. pøechody z I0 pøes symboly S, L, R, � a id jsou I1, I2, I3, I4 a I5. Pro I0
poèítáme uzávìr jediné polo¾ky [S0 ! �S;#]. Z výsledku plyne, ¾e S0 ! �S rozmno¾uje svùj
pohled vpøed do v¹ech jader mno¾in polo¾ek od I1 do I5.

POHLED VPØED
MN POLO®KA

START KROK 1 KROK 2 KROK3
I0 : S0 ! �S $ $ $ $
I1 : S0 ! S� $ $ $
I2 : S ! L� = R $ $ $
I2 : R! L� $ $ $
I3 : S ! R� $ $ $
I4 : L! � � R = = =$ = =$ = =$
I5 : L! id� = = =$ = =$ = =$
I6 : S ! L = �R $ $
I7 : L! �R� = = =$ = =$
I8 : R! L� = = =$ = =$
I9 : S ! L = R� $

Obr. 3.18: Výpoèet pohledù vpøed

Na obr. 3.18 jsou demonstrovány kroky (3) a (4) algoritmu 3.8. Sloupec oznaèený INIT
ukazuje samovolnì generované pohledy vpøed pro ka¾dou polo¾ku jádra. Pøi prvním prùchodu
je pohled vpøed $ rozmno¾en z S0 ! S v I0 do ¹esti polo¾ek vyjmenovaných na obr. 3.17. Pohled
vpøed = se rozmno¾uje z polo¾ky L ! � � R v I4 do polo¾ky L ! �R� v I7 a R ! L� v I8.
Rozmno¾uje se také do sebe sama a do L! id� v I5, ale zde se tento pohled vpøed ji¾ vyskytuje.
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Ve druhém prùchodu se rozmno¾uje nový pohled vpøed $ do následníkù mno¾in I2 a I4 a ve
tøetím prùchodu do následníka mno¾iny I6. Ve ètvrtém prùchodu nejsou rozmno¾ovány ¾ádné
nové pohledy vpøed, tak¾e koneèné mno¾iny pohledù vpøed jsou dány tøetím prùchodem a jsou
v pravém sloupci obr. 3.18.

Poznamenejme, ¾e konikt pøesun/redukce, který se pro tuto gramatiku vyskytl v pøíkladu
3.14 pøi pou¾ití metody SLR se pøi pou¾ití metody LALR nevyskytne. Dùvod je ten, ¾e s polo¾kou
R! L� v mno¾inì I2 je spojen pouze pohled vpøed $, tak¾e zde nenastane konikt s akcí pøesun
pøes symbol = generovanou polo¾kou S ! L� = R v mno¾inì I2.

3.4.4 Komprese LR rozkladových tabulek

Typická gramatika programovacího jazyka s 50 a¾ 100 terminály a 100 pøepisovacími pravidly
mù¾e mít LALR rozkladovou tabulku o velikosti nìkolika set stavù. Funkce akcí mù¾e obsahovat
okolo 20000 polo¾ek a ka¾dá z nich vy¾aduje nejménì 8 bitù pro zakódování. Proto jistì mù¾e
být zajímavý jiný zpùsob reprezentace tabulek ne¾li dvourozmìrné pole. Budeme nyní krátce
uva¾ovat nìkolik technik, které mohou být pou¾ity pro kompresi èásti akcí i pøechodù u LR
rozkladových tabulek.

První u¾iteènou technikou pro zhu¹tìní pole akcí je dáno pozorováním, ¾e mnoho øádkù v
této tabulce je stejných. Napø. na obr. 3.15 mají stavy 0 a 3 stejné polo¾ky tabulky akcí a stavy
2 a 6 také. Lze tedy u¹etøit znaèný prostor za malou èasovou ztrátu tím, ¾e vytvoøíme pole s
ukazatelem pro ka¾dý stav ve dvourozmìrném poli akcí. Ukazatele na stavy se stejnými akcemi
ukazují na tyté¾ øádky. Abychom získali informaci z takového pole pøiøadíme ka¾dému terminálu
èíslo od nuly do poètu terminálù - 1 a u¾ijeme toto èíslo jako relativní adresu od adresu, na ni¾
ukazuje pøíslu¹ný ukazatel.

Dal¹í u¹etøení pamìti lze získat za cenu mírnì pomalej¹ího analyzátoru (obecnì uva¾ováno
je to rozumná cena, proto¾e analyzátor typu LR vìt¹inou spotøebovává pouze malou èást celko-
vého èasu pøekladu). Jde o vytvoøení seznamu akcí pro ka¾dý stav. Seznam se skládá z dvojic
(terminální symbol, akce). Nejfrekventovanìj¹í akce pro ka¾dý stav mù¾e být umístìna na konec
seznamu a na místì terminálu mù¾e mít poznámku \cokoliv." To znamená, ¾e pokud by aktu-
ální vstupní symbol nebyl nalezen bìhem hledání v seznamu, pou¾ijeme tuto akci bez ohledu
na to, co je na vstupu. Dále mohou být zcela bezpeènì chybové polo¾ky nahrazeny za redukce,
aby se zvìt¹ila uniformita øádkù. Chyby budou v takovém pøípadì detekovány dále pøed prvním
pøesunem.

Pøíklad 3.27. Uva¾ujme rozkladovou tabulku z obr. 3.10. Nejprve poznamenejme, ¾e akce
pro stavy 0, 4, 6 a 7 jsou shodné. Mù¾eme je reprezentovat seznamem:

SYMBOL AKCE

id s5

( s4

cokoliv chyba

Stav 1 má podobný seznam:

+ s6

$ pøijato

cokoliv chyba
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Ve stavu 2 mù¾eme nahradit chybové polo¾ky za r2, èím¾ se redukce podle druhého pøepisovacího
pravidla bude provádìt pøi v¹ech vstupech kromì �. Potom seznam pro stav 2 bude:

� s7

cokoliv r2

Stav 3 obsahuje pouze chyby a polo¾ky r4. Mù¾eme nahradit ty první druhými, tak¾e seznam
pro stav 3 obsahuje pouze dvojice (cokoliv, r4). Stavy 5, 10 a 11 mohou být obslou¾eny obdobnì.
Seznam pro stav 8 bude:

+ s6

) s11

cokoliv chyba

a pro stav 9:

� s7

cokoliv r1

Tabulku pøechodù je mo¾né rovnì¾ zakódovat seznamem, av¹ak v tomto pøípadì je efek-
tivnìj¹í vytváøet dvojice pro ka¾dý nonterminál A. Ka¾dá dvojice v seznamu bude mít tvar
(aktuální stav, dal¹í stav), vyjadøující hodnotu

pøechody[aktuální stav; A] = dal¹í stav

Tato technika je u¾iteèná, proto¾e je zde tendence výskytu více stavù ve sloupci tabulky pøe-
chodù. Dùvod je ten, ¾e pøechod pøes nonterminál A se mù¾e vyskytovat pouze do stavu, v nìm¾
v nìkteré z polo¾ek le¾í nonterminál bezprostøednì vlevo od teèky. Nemù¾e v¹ak existovat mno-
¾ina s nonterminály X a Y bezprostøednì vlevo od teèky taková, ¾e X 6= Y . Z toho plyne, ¾e se
ka¾dý stav mù¾e vyskytnout nejvý¹e v jednom sloupci.

Pøíklad 3.28. Uva¾ujme opìt obr. 3.10. Sloupec pro F má polo¾ku 10 pro stav 7 a v¹echny
ostatní jsou buïto 3 nebo chyba. Mù¾eme nahradit chybu za 3 a tím vytvoøíme pro sloupec F
seznam:

aktuální stav dal¹í stav

7 10

cokoliv 3

Podobnì získáme seznam pro sloupec T :

6 9

cokoliv 2

Pro sloupec E mù¾eme za implicitní hodnotu zvolit 1 nebo 8, proto¾e zde jsou nezbytné v ka¾dém
pøípadì dvì polo¾ky seznamu. Napø. mù¾eme vytvoøit následující seznam sloupce E:

4 8

cokoliv 1
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Pokud ètenáø seète poèet v¹ech polo¾ek v tomto pøíkladu a v pøedchozí verzi tabulky a pøiète
poèet ukazatelù ze stavù na seznamy akcí a z nonterminálù na seznamy pøechodù, zjistí, ¾e u¹et-
øený prostor není pøíli¹ velký vzhledem k matici z obr. 3.10. Nesmíme se v¹ak dát ovlivnit takto
malým pøíkladem. Pro prakticky pou¾itelné gramatiky je prostor spotøebovaný pro reprezentaci
seznamem typicky men¹í ne¾ 10% prostoru pro maticovou reprezentaci.

3.4.5 U¾ití víceznaèných gramatik

Existuje vìta o tom, ¾e v¹echny víceznaèné gramatiky nejsou LR, a tedy nejsou v ¾ádné ze
tøíd diskutovaných v pøedchozí kapitole. Jak uvidíme v této kapitole, existuje v¹ak jistý typ
víceznaèných gramatik, který je u¾iteèný pro speci�kaci a implementaci jazykù. Pro jazykové
konstrukce, jako jsou napø. výrazy, poskytují víceznaèné gramatiky krat¹í a pøirozenìj¹í speci�-
kací, ne¾li ekvivalentní jednoznaèné gramatiky. Jiným místem pou¾ití víceznaèných gramatik je
izolace spoleèných syntaktických konstrukcí v pøípadì speciální optimalizace.

Zdùraznìme pøedem, ¾e aèkoliv gramatiky, které budeme u¾ívat jsou víceznaèné, ve v¹ech
pøípadech pøidáme ke gramatice pravidla, která dovolí vytvoøit ke ka¾dé vìtì jediný derivaèní
strom. Tímto zpùsobem zùstavá pak celá speci�kace jazyka jednoznaèná. Rovnì¾ zdùraznìme,
¾e víceznaèné konstrukce budou pou¾ity ¹etrnì a v pøísnì øízené podobì, jinak nelze garantovat,
jaký jazyk je analyzátorem rozpoznáván.

U¾ití priority a asociativity k øe¹ení koniktù v tabulce akcí

Uva¾ujme výrazy v programovacích jazycích. Následující gramatika pro aritmetický výraz s
operátory + a �

E ! E + E j E � E j (E) j id (3.1)

je víceznaèná, proto¾e nespeci�kuje asociativitu a prioritu operátorù + a �. Jednoznaèná gra-
matika

E ! E + E j T

T ! T � F j F (3.2)

F ! (E) j id

generuje stejný jazyk, av¹ak � má pøednost pøed + a oba operátory jsou asociativní zleva.
Existují dva dùvody, proè bychom mohli chtít pou¾ít gramatiku (3.1) namísto gramatiky (3.2).
Jak uvidíme, mù¾eme jednodu¹e mìnit asociativitu a prioritu operátorù bez zásahù do pravidel
gramatiky (3.1, resp. poètu stavù výsledného analyzátoru. Za druhé analyzátor (3.2) stráví
podstatnou èást èasu redukcemi podle pravidel E ! T a T ! F , jejich¾ jedinou funkcí je
vyjadøovat prioritu a asociativitu. Analyzátor pro (3.2) nebude ztrácet èas tìmito redukcemi,
nebo» tyto tzv. jednoduché redukce neprovádí. Mno¾ina LR(0) polo¾ek pro gramatiku (3.1)
roz¹íøenou o E0 ! E je následující:
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I0 : E0 ! �E I5 : E ! E � �E
E ! �E + E E ! �E + E
E ! �E � E E ! �E � E
E ! �(E) E ! �(E)
E ! �id E ! �id

I1 : E0 ! E� I6 : E ! (E�)
E ! E �+ E E ! E �+ E
E ! E � � E E ! E � � E

I2 : E ! (�E) I7 : E ! E + E�
E ! �E + E E ! E �+ E
E ! �E � E E ! E � � E
E ! �(E)
E ! �id I8 : E ! E � E�

E ! E �+ E
I3 : E ! id� E ! E � � E

I4 : E ! E + �E I9 : E ! (E)�
E ! �E + E
E ! �E � E
E ! �(E)
E ! �id

Proto¾e gramatika (3.1) je víceznaèná, vzniknou pøi vytváøení LR rozkladové tabulky z této mno-
¾iny polo¾ek konikty. Tyto konikty generují stavy odpovídající mno¾inám I7 a I8. Pøedpoklá-
dejme, ¾e u¾íváme SLR metodu konstrukce rozkladové tabulky. Konikt generovaný mno¾inou
I7 mezi redukcí E ! E+E a pøesuny + a � není øe¹itelný, proto¾e + i � jsou ve FOLLOW (E).
Obì akce by se mìli provést jak pøi vstupu +, tak pøi vstupu �. Podobný konikt je generován
mno¾inou I8 mezi redukcí E ! E � E a pøesuny pøi vstupu + resp. �. Tento konikt generují
v¹echny LR metody konstrukce rozkladové tabulky.

Uvedené problémy mù¾eme vyøe¹it dodateènými informacemi o precedenci a asociativitì
operátorù + a �. Uva¾ujme vstupní øetìzec id+ id � id, který zpùsobí, ¾e analyzátor zalo¾ený
na pøedchozím kanonickém souboru LR(0) polo¾ek pøejde po zpracování id + id do stavu 7;
pøesnìji øeèeno pøejde do kon�gurace

ZÁSOBNÍK VSTUP
0 E 1 + 4 E 7 � id $

Pøedpokládejme, ¾e � má vìt¹í prioritu ne¾ +. Víme, ¾e analyzátor by mìl pøesunout na zásobník
� a pøipravit redukci � spolu s id, které jej obklopují. Naopak, pokud by operace + mìla vy¹¹í
prioritu ne¾ �, víme, ¾e analyzátor by mìl redukovat podle pravidla E+E na E. Tímto zpùsobem
relativní priorita + následovaného � jednoznaènì urèuje rozøe¹ení koniktu mezi redukcí podle
E ! E +E a pøesunem symbolu � ve stavu 7.

Pokud by vstupní øetìzec byl id+ id+ id namísto pøedchozího øetìzce, analyzátor by opìt
dosáhl kon�gurace, ve které zásobník obsahuje 0 E 1 + 4 E 7 a je pøeèten øetìzec id + id.
Pøi vstupu + nastavá ve stavu 7 opìt konikt pøesun/redukce. I zde lze informací o asociativitì
operátoru + konikt vyøe¹it. Je-li + asociativní zleva, korektní akcí je redukce podle pravidla
E ! E +E. V tomto pøípadì id obklopující první + tvoøí pracovní frázi.
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Pøedpokládáme-li tedy, ¾e + je asociativní zleva, ve stavu 7 pøi vstupu + by mìla být
provedena redukce podle pravidla E ! E + E a pøedpokládáme-li, ¾e � má pøednost pøed +,
potom ve stavu 7 pøi vstupu � by mìl být proveden pøesun. Podobnì pøedpokládáme-li, ¾e � je
asociativní zleva a má pøednost pøed +, mù¾eme øíci, ¾e ve stavu 8, který se vyskytne na vrcholu
zásobníku pouze jsou-li tøi nejvy¹¹í symboly v zásobníku E �E, by se mìla provést akce redukce
podle E ! E � E jak pøi vstupu +, tak pøi vstupu �. V pøípadì vstupu + je to z dùvodu, ¾e �
má pøednost pøed +, zatímco v pøípadì vstupu � je to z dùvodu levé asociativity operátoru �.

akce pøechody
STAV id + � ( ) $ E

0 s3 s2 1
1 s4 s5 acc
2 s3 s2 6
3 r4 r4 r4 r4
4 s3 s2 7
5 s3 s2 8
6 s4 s5 s9
7 r1 s5 r1 r1
8 r2 r2 r2 r2
9 r3 r3 r3 r3

Obr. 3.19: Rozkladová tabulka pro gramatiku (3.1)

Postupujeme-li tímto zpùsobem, obdr¾íme LR rozkladovou tabulku uvedenou na obr. 3.19.
Pravidla 1{4 jsou E ! E + E, E ! E � E, E ! (E), respektive E ! id. Je zajímavé, ¾e
stejnou rozkladovou tabulku bychom vytvoøili vynecháním redukcí podle jednoduchých pravidel
E ! T a T ! F z SLR tabulky pro gramatiku (3.2) ukázanou na obr. 3.10. Víceznaèné
gramatiky podobné (3.1) mohou být zpracovány podobným zpùsobem i pro kanonickou LR a
LALR analýzu.

Víceznaènost else

Uva¾ujme následující gramatiku podmínìných pøíkazù:

stmt ! if expr then stmt else stmt

j if expr then stmt

j other

Tato gramatika je víceznaèná, jeliko¾ v ní nelze rozøe¹it známý problém nejednoznaèného else.
Abychom diskusi zjednodu¹ili, zavedeme abstrakci shora uvedené gramatiky, kde i pøedstavuje
if expr then, e pøedstavuje else a a pøedstavuje v¹echny jiné pøíkazy. V roz¹íøení bude mít tato
gramatika tvar:

S0 ! S

S ! iSeS j iS j a (3.3)

Mno¾iny LR(0) polo¾ek pro tuto gramatiku jsou následující:
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I0 : S0 ! �S I3 : S ! a�
S ! �iSeS
S ! �iS I4 : S ! iS � eS
S ! �a S ! iS�

I1 : S0 ! S� I5 : S ! iSe � S
S ! �iSeS

I2 : S ! i � SeS S ! �iS
S ! i � S S ! �a
S ! �iSeS
S ! �iS I6 : S ! iSeS�
S ! �a

Víceznaènost této gramatiky dává vzniknout koniktu pøesun/redukce ve stavu I4. V tomto
stavu polo¾ka S ! iS � eS generuje pøesun e a proto¾e FOLLOW (S) = fe; $g, druhá polo¾ka
S ! iS� generuje redukci podle pravidla pøi vstupu e.

Pøelo¾eno zpìt do terminologie if : : : then : : : else, je-li na zásobníku

if expr then stmt

a else je následujícím vstupním symbolem, máme pøesunout else na zásobník (tj. pøesun e)
nebo redukovat if expr then stmt na stmt (tj. redukce podle S ! iS)? Odpovìdí je, ¾e máme
pøesunout else, proto¾e je \spojeno" s nejbli¾¹ím pøedchozím then. V terminologii gramatiky
(3.3) mù¾e e na vstupu nahrazující else v¾dy tvoøit èást pravé strany zaèínající iS na vrcholu
zásobníku. Jestli¾e to co následuje za e ne vstupu nemù¾e být analyzováno jako S kompletující
pravou stranu iSeS, potom lze ukázat, ¾e není mo¾ný ¾ádný rozklad této vìty.

Navrhli jsme, ¾e konikt pøesun/redukce ve stavu I4 by mìl být vyøe¹en dáním pøednosti
pøesunu e. SLR rozkladová tabulka vytvoøená ze souboru LR(0) polo¾ek na¹í gramatiky, která
u¾ívá navr¾ené øe¹ení koniktu ve stavu I4 a vstupu e je ukázána na obr. 3.20. Pøepisovací
pravidla 1{3 jsou S ! iSeS, S ! iS a S ! a.

akce pøechody
STAV i e a $ S

0 s2 s3 1
1 acc
2 s2 s3 4
3 r3 r3
4 s5 s5
5 s2 s3 6
6 r1 r1

Obr. 3.20: Rozkladová tabulka LR pro gramatiku nejednoznaèného else

Napø. pro vstupní vstupní øetìzec iiaea analyzátor provede akce ukázané na obr. 3.21 od-
povídající korektnímu øe¹ení nejednoznaèného else. Na øádku (5) stav 4 vybere akci pøesun pøi
vstupu e, zatímco na øádku (9) stav 4 vybere akci redukce podle pravidla S ! iS pøi $ na
vstupu.
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ZÁSOBNÍK VSTUP
(1) 0 iiaea$
(2) 0i2 iaea$
(3) 0i2i2 aea$
(4) 0i2i2a3 ea$
(5) 0i2i2S4 ea$
(6) 0i2i2S4e5 a$
(7) 0i2i2S4e5a3 $
(8) 0i2i2S4e5S6 $
(9) 0i2S4 $
(10) 0S1 $

Obr. 3.21: Akce analyzátoru pøi vstupu iiaea

Víceznaènost plynoucí z pravidel pro speciální pøípady

Ná¹ poslední pøíklad ukazuje u¾iteènost víceznaèných gramatik v pøípadì, kdy pøidáme doda-
teèné pøepisovací pravidlo pro zachycení speciálního pøípadu obecnìj¹í syntaktické konstrukce.
Pøidáním takové konstrukce je èasto generován konikt. Tento konikt lze èasto øe¹it dal¹í me-
todou øe¹ení koniktù z víceznaènosti. Zavedením pøepisovacích pravidel pro speciální pøípady
nám potom umo¾òuje pou¾ívat v tìchto speci�ckých pøípadech speci�ckých sémantických akcí.

Pøepisovacích pravidel pro speciální pøípady bylo pou¾ito Kernighanem a Cherrym v jejich
preprocesoru pro sazbu rovnic nazvaného EQN. V nìm je syntaxe matematických výrazù po-
psána gramatikou, která u¾ívá operátoru spodního indexu sub a operátoru horního indexu sup.
Èást gramatiky pro tyto operátory je oznaèena (3.4). Slo¾ené závorky jsou v tomto preproce-
soru pou¾ity pro ohranièení slo¾eného výrazu a c je pou¾ito jako symbol reprezentující libovolný
textový øetìzec.

(1) E ! E sub E sup E

(2) E ! E sub E

(3) E ! E sup E (3.4)

(4) E ! f E g

(5) E ! c

Gramatika (3.4) je víceznaèná z mnoha dùvodù. Gramatika nespeci�kuje asociativitu a pri-
oritu operátorù sub a sup. Pokud bychom øe¹ili víceznaènost pøidáním asociativity a priority
operátorù sub a sup, napø. pøiøazením stejné priority a pravé asociativity, gramatika bude stále
víceznaèná. Je to zpùsobeno tím, ¾e pøepisovací pravidlo (1) je speciálním pøípadem výrazu
generovaného pravidly (2) a (3), jmenovitì jde o výraz E sub E sup E. Dùvodem pro pou¾ití
výrazu tohoto speciálního tvaru je to, ¾e výraz a sub i sup 2 by mìl být vysázen tak, ¾e horní
index 2 a dolní index i jsou pod sebou a nikoli nejprve dolní a za ním horní index. Pøidáním
tohoto pravidla pro speciální pøípady je EQN schopen generovat speciální pøípad výstupu.

Abychom si ukázali, jakým zpùsobem je tento pøípad víceznaènosti zpracováván LR analy-
zátorem, vytvoøme nyní SLR analyzátor pro gramatiku (3.4). Mno¾ina LR(0) polo¾ek je na obr.
3.22.
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I0 : E0 ! �E I6 : E ! E � sub E sup E
E ! �E sub E sup E E ! E � sub E
E ! �E sub E E ! E � sup E
E ! �E sup E E ! f E�g
E ! �f E g
E ! �c I7 : E ! E � sub E sup E

E ! E sub E � sup E
I1 : E0 ! E� E ! E � sub E

E ! E � sub E sup E E ! E sub E�
E ! E � sub E E ! E � sup E
E ! E � sup E

I8 : E ! E � sub E sup E
I2 : E ! f�E g E ! E � sub E

E ! �E sub E sup E E ! E � sup E
E ! �E sub E E ! E sup E�
E ! �E sup E
E ! �f E g I9 : E ! f E g�
E ! �c

I10 : E ! E sub E sup � E
I3 : E ! c� E ! E sub � E

E ! �E sub E sup E
I4 : E ! E � sub E sup E E ! �E sub E

E ! E � sub E E ! �E sub E
E ! �E sub E sup E E ! �E sup E
E ! �E sub E E ! �f E g
E ! �E sup E E ! �c
E ! �f E g
E ! �c I11 : E ! E � sub E sup E

E ! E sub E sup E�
I5 : E ! E � sup E E ! E � sub E

E ! �Esub E sup E E ! E � sup E
E ! �Esub E E ! E sup E�
E ! �Esup E
E ! �f E g
E ! �c

Obr. 3.22: Mno¾iny LR(0) polo¾ek pro gramatiku (3.4)
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V tomto souboru tøi z mno¾in polo¾ek generují konikt. I7, I8 a I11 generují konikt pøe-
sun/redukce pro symboly sub a sup, proto¾e nebyla speci�kována ani pøednost ani asociativita
tìchto operátorù. Tento konikt lze øe¹it tím, ¾e operátorùm sub a sup se pøiøadí stejná pøednost
a pravá asociativita. V tom pøípadì bude v¾dy dávána pøednost pøesunu.

I11 generuje také konikt redukce/redukce pøi vstupu g a $ mezi pravidly E !
E sub E sup E a E ! E sup E. Stav I11 bude na vrcholu zásobníku, kdy¾ jsme prohlédli vstup-
ní øetìzec, který byl redukován na E sub E sup E. Pokud vyøe¹íme konikt redukce/redukce ve
prospìch pravidla (1), mù¾eme zpracovávat rovnici ve tvaru E sub E sup E jako speciální pøí-
pad. U¾itím takového pravidla øe¹ícího víceznaènost obdr¾íme SLR rozkladovou tabulku, která
je uvedena na obr. 3.23.

akce pøechody
STAV sub sup f g c $ E

0 s2 s3 1
1 s4 s5 acc
2 s2 s3 6
3 r5 r5 r5 r5
4 s2 s3 7
5 s2 s3 8
6 s4 s5 s9
7 s4 s10 r2 r2
8 s4 s5 r3 r3
9 r4 r4 r4 r4
10 s2 s3 11
11 s4 s5 r1 r1

Obr. 3.23: Rozkladová tabulka pro gramatiku (3.4)

Vytvoøení jednoznaèné gramatiky, která zohledòuje speciální pøípady syntaktických konstrukcí
je velmi obtí¾né. Abychom si uvìdomili, jak obtí¾né to je, je mo¾né si vytvoøit jednoznaènou
gramatiku pro (3.4), která izoluje tvar E sub E sup E.

Zotavení z chyb pøi LR analýze

LR analyzátor nalezne chybu, pokud v tabulce akcí nalezne chybovou polo¾ku. Pøi hledání
v tabulce pøechodù nelze nikdy nalézt chybu. LR analyzátor ohlásí chybu tehdy, pokud neexis-
tuje správné pokraèování vstupního øetìzce. Kanonický LR analyzátor pøed ohlá¹ením chyby
neprovede ani ¾ádnou redukci. SLR a LALR analyzátory mohou provést pøed ohlá¹ením chyby
je¹tì jistý poèet redukcí, av¹ak nikdy neprovedou pøesun znaku zpùsobujícího chybu na zásobník.

U LR analyzátoru lze implementovat zpùsob zotavení po chybì následujícím postupem.
Prohlí¾íme zásobník smìrem od vrcholu ke dnu, dokud nenalezneme stav s s pøechodem pøes
význaèný nonterminál A. Potom je pøeskoèen ¾ádný, jeden nebo nìkolik vstupních symbolù,
dokud není nalezen ve vstupním øetìzci symbol a, který mù¾e ve správném øetìzci následovat za
A. Analyzátor umístí na vrchol zásobníku stav pøechody[s;A] a pokraèuje v normální analýze.
Mohla by nastat situace, ¾e by pro daný nonterminál A existovala více ne¾ jedna mo¾nost.
Obvykle se jedná o nonterminál reprezentující nìjakou význaènou èást vstupního jazyka, napø.
výraz, pøíkaz nebo blok. Napø. pokud A je nonterminálem pøíkaz, symbolem a mù¾e být støedník
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nebo end.
Tato metoda zotavení se pokou¹í izolovat frázi obsahující syntaktickou chybu. Analyzátor

urèí, ¾e øetìzec derivovatelný z A obsahuje chybu. Èást vstupního øetìzce byla ji¾ zpracována a
výsledek tohoto èásteèného zpracování je na vrcholu zásobníku. Zbytek øetìzce je stále na vstupu
a analyzátor se poku¹í o pøeskoèení tohoto zbytku. Hledá pøitom symbol, který mù¾e legitimnì
následovat za A. Odstranìním symbolù z vrcholu zásobníku, pøeskoèením èásti vstupního øetìzce
a umístìním stavu pøechody[s;A] na vrchol pøedstírá analyzátor, ¾e nalezl výskyt nonterminálu
A a pokraèuje v normální analýze.

Zotavení z chyb na úrovni fráze je implementováno pro zpracování ka¾dé chybové polo¾ky
v LR rozkladové tabulce. Na základì zpracovávaného jazyka jsou urèeny nonterminály A a
symboly a. Potom lze vytvoøit odpovídající proceduru analyzátoru.

Pøíklad 3.29. Uva¾ujme následující gramatiku pro výraz

E ! E + E j E � E j ( E ) j id

Na obr. 3.24 je uvedena LR rozkladová tabulka pro tuto gramatiku z obr. 3.19 modi�kovaná
pro detekci chyb a zotavení po chybì. V ka¾dém stavu, kde se nachází redukce jsme nahradili
chybové polo¾ky redukcí podle pravidla, které se v tomto stavu normálnì redukuje. Tato zmìna
má za následek pozdr¾ení detekce chyby, dokud není provedena jedna nebo více redukcí, av¹ak
chyba bude v¾dy odhalena døíve, ne¾ by se provedl pøesun. Zbývající prázdné polo¾ky z obr.
3.19 byly nahrazeny voláním chybových podprogramù.

akce pøechody
STAV id + � ( ) $ E

0 s3 e1 e1 s2 e2 e1 1
1 e3 s4 s5 e3 e2 acc
2 s3 e1 e1 s2 e2 e1 6
3 r4 r4 r4 r4 r4 r4
4 s3 e1 e1 s2 e2 e1 7
5 s3 e1 e1 s2 e2 e1 8
6 e3 s4 s5 e3 s9 e4
7 r1 r1 s5 r1 r1 r1
8 r2 r2 r2 r2 r2 r2
9 r3 r3 r3 r3 r3 r3

Obr. 3.24: Rozkladová tabulka LR se zpracováním chyb

Nyní popí¹eme èinnost jednotlivých chybových podprogramù.

� e1: =� Tento podprogram je volán ve stavech 0, 2, 4 a 5. V¾dy se oèekává zaèátek operandu,
buïto id nebo levá závorka. Namísto toho je na vstupu operátor + nebo � nebo konec
vstupního øetìzce �=
ulo¾it imaginární id na vrchol zásobníku a pøekrýt je stavem 3 (pøechody stavù 0, 2, 4 a
5 pøi vstupu id).
vypsat hlá¹ení \chybìjící operand"

� e2: =� Tento podprogram je volán ve stavech 0, 1, 2, 4 a 5 pøi nalezení pravé závorky �=
odstranit ze vstupu pravou závorku
vypsat hlá¹ení \nevyvá¾ená pravá závorka"
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� e3: =� Tento podprogram je volán ze stavù 1 nebo 6 kdy¾ je oèekáván operátor a je nalezen
id nebo pravá závorka �=
ulo¾it + na vrchol zásobníku a pøekrýt je stavem 4.
vypsat hlá¹ení \chybìjící operátor"

� e4: =� Tento podprogram je volán ve stavu 6, je-li nalezen konec vstupního øetìzce. Stav
6 oèekává operátor nebo pravou závorku �=
ulo¾it pravou závorku na vrchol zásobníku a pøekrýt ji stavem 9.
vypsat hlá¹ení \chybí pravá závorka"

Pokud bude na vstupu chybný øetìzec id + ), pak analyzátor projde posloupností kon�gurací
uvedených na obr. 3.25.

ZÁSOBNÍK VSTUP CHYBOVÁ HLÁ©ENÍ A AKCE
0 id+)$
0id3 +)$
0E1 +)$
0E1 + 4 )$
0E1 + 4 $ nevyvá¾ené závorky

e2 odstraní pravou závorku
0E1 + 4id3 $ chybìjící operand

e1 vlo¾í na vrchol zásobníku id 3
0E1 + 4E7 $
0E1 $

Obr. 3.25: Èinnost LR analyzátoru se zotavením

3.5 Generátory syntaktických analyzátorù

V následující kapitole uká¾eme, jakým zpùsobem lze u¾ít generátorù syntaktických analyzátorù
pro vytváøení vstupních èástí pøekladaèù. Jako základ diskuse u¾ijeme generátor Yacc pro LALR
gramatiky, proto¾e v pøedchozích èástech jsme diskutovali mnohé ¹iroce pou¾itelné koncepty
pou¾ité v tomto generátoru. Yacc je zkratkou pro \yet another compiler compiler" (je¹tì jeden
generátor pøekladaèù). Odrá¾í popularitu generátorù na zaèátku sedmdesátých let. V této dobì
byla vytvoøena první verze Yaccu S. C. Johnsonem. Yacc je dostupný jako pøíkaz operaèního
systému Unix a byl pou¾it jako pomùcka pro implementaci stovek pøekladaèù.

3.5.1 Generátor syntaktických analyzátorù Yacc

Pøekladaè mù¾e být konstruován u¾itím Yaccu zpùsobem, který je zobrazen na obr. 3.26. Nejprve
je tøeba pøipravit soubor translate.y obsahující speci�kace pøekladaèe v jazyce Yaccu. Pøíkaz
Unixu

yacc translate.y

transformuje u¾itím LALR metody vyjádøené v Algoritmu 3.8 soubor translate.y na program
v jazyce C, který je nazván y.tab.c. Program y.tab.c je reprezentací LALR analyzátoru
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zapsaného v jazyce C spoleènì s nìkterými pøedem pøipravenými podprogramy u¾ivatele. LALR
rozkladová tabulka je zhu¹tìna metodou popsanou v sekci 3.4.4. Pøekladem programu y.tab.c

spoleènì s knihovnou ly, která obsahuje programy LR analýzy

cc y.tab.c -ly

obdr¾íme cílový program a.out, který vykonává pøeklad speci�kovaný pùvodním programem v
jazyce Yaccu. Vy¾aduje-li pøekladaè dal¹í procedury, mohou být pøelo¾eny spolu s y.tab.c nebo
i sestaveny podobnì jako jiné programy v jazyce C.

Obr. 3.26: Vytvoøení pøekladaèe programem Yacc

Zdrojový program v jazyce Yacc má tøi èásti:

deklarace
%%

pøekladová pravidla
%%

podporující funkce v jazyce C

Pøíklad 3.30. Abychom ilustrovali zpùsob, jak pøipravit zdrojový program v jazyce Yacc,
uva¾ujme následující gramatiku aritmetického výrazu:

expr ! expr + term j term

term ! term � factor j factor

factor ! ( expr ) j digit

Symbol digit je jediná èíslice v intervalu 0 a¾ 9. Program v jazyce Yacc odvozený z této grama-
tiky pro stolní kalkulátor je následující:

%{

#include <ctype.h>

%}

%token DIGIT
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%%

expr : expr '+' term { printf("expr -> expr + term\n"); }

| term { printf("expr -> term\n"); }

;

term : term '*' factor { printf("term -> term * factor\n"); }

| factor { printf("term -> factor\n"); }

;

factor: '(' expr ')' { printf("factor -> ( expr )\n"); }

| DIGIT { printf("factor -> digit\n"); }

;

%%

yylex() {

int c;

c = getchar();

if (isdigit(c)) {

yylval = c-'0';

return DIGIT;

}

return c;

}

Deklaraèní èást

V deklaraèní èásti programu v jazyce Yacc existují dvì volitelné èásti. V první takové èásti
mù¾eme vlo¾it obyèejné deklarace jazyka C ohranièené závorkami %{ a %}. Sem umís»ujeme
deklarace pomocných promìnných u¾itých v pøekladových pravidlech nebo funkcích druhé a tøetí
èásti. V pøedchozím programu tato èást obsahuje pouze pøíkaz include

#include <ctype.h>

který zpùsobí, ¾e preprocesor jazyka C zahrne do programu soubor standardních záhlaví
<ctype.h>, který obsahuje predikát isdigit.

Druhou èástí deklaraèní èásti je deklarace vstupních symbolù gramatiky. V pøedchozím pro-
gramu je to pøíkaz

%token DIGIT

který deklaruje, ¾e vstupním symbolem je DIGIT. Vstupní symboly deklarované v této èásti
mohou být u¾ity ve druhé a tøetí èásti speci�kace v jazyce Yaccu.

Èást pøekladových pravidel

Èást programu v jazyce Yacc za první dvojicí %% obsahuje pøekladová pravidla. Ka¾dé pravi-
dlo se skládá z pøepisovacího pravidla a mù¾e obsahovat vzta¾enou sémantickou akci. Skupina
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pøepisovacích pravidel zapisovaná obvykle ve tvaru

< levá strana > ! < varianta 1 >

j < varianta 2 >

j : : :

j < varianta n >

je zapisována v jazyce Yaccu jako

<levá strana> : <varianta 1> f sémantická akce 1 g
| <varianta 2> f sémantická akce 2 g
| ...

| <varianta n> f sémantická akce n g
;

Symbol uzavøený v apostrofech 'c' je v pravidlech chápán jako terminální symbol c, øetìzce
písmen a èíslic neuzavøené v apostrofech nedeklarované jako vstupní symboly jsou chápány jako
nonterminální symboly. Alternativní pravé strany pravidel mohou být oddìleny svislou èárkou.
Støedník ukonèuje pravidlo sestávající z levé strany, alternativ a jejich sémantických akcí. První
levá strana je chápána jako startovací nonterminální symbol. Sémantická akce v jazyce Yaccu je
posloupnost pøíkazù jazyka C.

V pùvodní speci�kaci gramatiky jsme uvedli E-pravidlo

E ! E + T j T

Odpovídající zápis v jazyce Yacc má tvar

expr : expr '+' term

| term

;

Èást podporujících funkcí v jazyce C

Tøetí èást speci�kace pro Yacc sestává z podporujících funkcí v jazyce C. Povinnì je tøeba
poskytnout lexikální analyzátor pojmenovaný yylex(). Ostatní funkce, jako napø. zotavení po
chybì nebo nìkteré sémantické akce, mohou být pøidány, jsou-li nezbytné.

Lexikální analyzátor yylex() vytváøí dvojice sestávající ze symbolu a k nìmu vzta¾ené hod-
noty. Je-li vrácen symbol jako napø. DIGIT, musí být deklarován v první èásti yaccovské speci�-
kace. Hodnota atributu takového symbolu je pøedávána syntaktickému analyzátoru v promìnné
Yaccu nazvané yylval.

Lexikální analyzátor z pøedchozího programu je velmi nedokonalý. Vstupní øetìzec ète po
jednom znaku pomocí funkce getchar(). Pokud je takovým znakem èíslice, potom je hodnota
takové èíslice ulo¾ena do promìnné yylval a je vrácen symbol DIGIT. V jiných pøípadech je
vrácen jako lexikální symbol znak samotný.

U¾ití programu Yacc pro víceznaèné gramatiky

Modi�kujme nyní yaccovskou speci�kaci tak, ¾e místo jednotlivých èíslic umo¾níme psát pøímo
celá èísla a roz¹íøíme mno¾inu operátorù na aritmetické operátory +, � (jak binární, tak unární),
� a =. Nejjednodu¹¹ím zpùsobem speci�kace této tøídy výrazù je u¾ití víceznaèné gramatiky

E ! E +E j E �E j E �E j E=E j (E) j �E j digit
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Odpovídající speci�kace pro Yacc je následující

%{

#include <ctype.h>

#include <stdio.h>

%}

%term NUMBER

%left '+' '-'

%left '*' '/'

%right UMINUS

%%

expr : expr '+' expr { printf("expr -> expr + expr\n"); }

| expr '-' expr { printf("expr -> expr - expr\n"); }

| expr '*' expr { printf("expr -> expr * expr\n"); }

| expr '/' expr { printf("expr -> expr / expr\n"); }

| '(' expr ')' { printf("expr -> ( expr )\n"); }

| '-' expr %prec UMINUS { printf("expr -> - expr\n"); }

| NUMBER { printf("expr -> number\n"); }

;

%%

yylex() {

int c;

double val;

while (( c=getchar()) == ' ');

if ((c=='.') || (isdigit(c))) {

ungetc (c, stdin);

scanf("%lf",&val);

return NUMBER;

}

return c;

}

Vzhledem k tomu, ¾e gramatika v pøedchozí speci�kaci je víceznaèná, bude algortimus pro kon-
strukci rozkladové tabulky generovat konikty. V takovém pøípadì Yacc vydá o generovaných
koniktech nìkolik zpráv. Výpis mno¾in polo¾ek a koniktních akcí syntaktického analyzátoru
získáme, pokud je zadán programu Yacc parametr -v. Pøi zadání tohoto parametru je vytváøen
dal¹í soubor y.output, který obsahuje jádra v¹ech mno¾in polo¾ek, popis v¹ech koniktù akcí
syntaktického analyzátoru a èitelnou reprezentaci LR rozkladové tabulky ukazující, jakým zpù-
sobem byly konikty øe¹eny. Kdykoliv Yacc podá zprávu, ¾e byl nalezen konikt akcí, je rozumné
vytvoøit a konzultovat soubor y.output, aby bylo zji¹tìno, proè byl generován konikt a zda
byl øe¹en správnì.

Pokud není zadáno jinak, potom Yacc øe¹í konikty akcí syntaktického analyzátoru následu-
jícími dvìma zpùsoby:

� Konikt typu redukce/redukce je øe¹en volbou pravidla, které je v yaccovské speci�kaci
uvedeno poziènì døíve. Tedy abychom dosáhli korektního øe¹ení u gramatiky (3.3) jazyka
pro sazbu textu, potom je nutné uvést ve speci�kaci nejdøíve pravidlo (1) a potom teprve
pravidlo (3).
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� Konikt typu pøesun/redukce je øe¹en tak, ¾e je dána pøednost pøesunu. Toto pravidlo øe¹í
napø. konikt v gramatice nejednoznaèného else vhodným zpùsobem.

Proto¾e tato pravidla nemusí v¾dy vyhovovat tvùrci pøekladaèe, poskytuje Yacc obecný
mechanismus øe¹ení koniktù pøesun/redukce. V deklaraèní èásti je toti¾ mo¾né pøiøadit termi-
nálním symbolùm prioritu i asociativitu. Deklarace

%left '+' '-'

urèuje, ¾e + a � mají stejnou prioritu a jsou asociativní zleva. Lze deklarovat i operátor asoci-
ativní zprava, napø.

%right '^'

a lze také uèinit operátor neasociativním binárním operátorem (tj. dva výskyty operátoru ne-
mohou být kombinovány) zápisem

%nonassoc '<'

Terminální symboly mají dánu prioritu v tom poøadí, ve kterém se vyskytují v deklaraèní
èásti. Nejdøíve uvedené mají prioritu nejmen¹í. Symboly v té¾e deklaraci mají tuté¾ prioritu.
Tak napø. deklarace

%right UMINUS

v pøedchozím programu dává symbolu UMINUS pøednost vìt¹í, ne¾li v¹em pìti pøedchozím ter-
minálùm.

Yacc øe¹í konikt pøesun/redukce pøiøazením priority a asociativity ka¾dému pravidlu vy-
skytujícímu se v koniktu, stejnì tak jako ka¾dému terminálnímu symbolu vyskytujícímu se
v koniktu. Pokud je nutné volit mezi pøesunem symbolu a a redukcí podle pravidla A ! �,
potom Yacc redukuje pokud priorita pravidla je vìt¹í ne¾ priorita a nebo pokud je priorita stejná
a asociativita pravidla je left. V jiných pøípadech je zvolena akce pøesun.

Ve standardních pøípadech je priorita pravidla stejná jako priorita nejpravìj¹ího terminálního
symbolu v pravidle. V mnoha pøípadech je to rozumná volba. Napø. pro daná pravidla

E ! E + E j E � E

bychom preferovali redukci podle E ! E + E pøi pohledu vpøed +, proto¾e + na pravé stranì
má stejnou prioritu jako pohled vpøed, ale je zleva asociativní. S pohledem vpøed bychom dávali
pøednost pøesunu, proto¾e pohled vpøed má vìt¹í prioritu, ne¾li + v pravidle.

V situacích, ve kterých nejpravìj¹í terminální symbol neposkytuje pravidlu vhodnou prioritu,
mù¾eme vnutit pravidlu prioritu jinou pomocí zápisu

%prec <terminal>

Priorita a asociativita pravidla bude v tomto pøípadì stejná jako u uvedeného terminálu, který
je pøedem de�nován v deklaraèní èásti.

Yacc neoznamuje konikty pøesun/redukce, které jsou mechanismem priority a asociativity
rozøe¹eny.

Terminálem mù¾e být i takový symbol (jako UMINUS v pøedchozím programu), který není
nikdy vracen lexikálním analyzátorem, ale je deklarován jen proto, aby mohla být deklarována
priorita pravidla. V pøedchozím programu deklarace
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%right UMINUS

pøiøazuje terminálnímu symbolu UMINUS prioritu, která je vy¹¹í, ne¾ priorita symbolù � a =.
V pøekladovém pravidle potom su�x

%prec UMINUS

na konci pravidla

expr : '-' expr %prec UMINUS

zpùsobí, ¾e priorita pravidla bude rovna prioritì unárního minus (tj. velmi vysoká).

Zotavení po chybì v Yaccu

Zotavení po chybì u¾ívané v Yaccu vychází ze zadání ve formì chybových pøekladových pravidel.
U¾ivatel nejprve zvolí \hlavní" nonterminály, se kterými bude svázáno zotavení po chybì. Ty-
pickou volbou je jistá podmno¾ina nonterminálù generujících výrazy, pøíkazy, bloky a procedury.
Potom u¾ivatel doplní do gramatiky pravidla ve tvaru A! error �, kde A je hlavní nonterminál
a � je øetìzec symbolù gramatiky, který mù¾e být i prázdný; error je rezervované slovo Yaccu.
Z takové speci�kace vygeneruje Yacc syntaktický analyzátor, který zachází s chybovými pravidly
jako s normálními pravidly.

Nicménì, pokud analyzátor vygenerovaný Yaccem zjistí syntaktickou chybu, chová se ve sta-
vech, které obsahují chybové pravidlo speciálním zpùsobem. Pøi výskytu chyby Yacc odstraòuje
z vrcholu zásobníku stavy tak dlouho, dokud se na vrcholu zásobníku neobjeví stav, jeho¾ mno-
¾ina polo¾ek obsahuje polo¾ku A ! �error �. V takové situaci \pøesune" analyzátor na vrchol
zásobníku �ktivní symbol error, stejnì jako kdyby se symbol error nacházel na vstupu.

Pokud je � rovno �, potom se provádí bezprostøednì redukce podle A a je vyvolána séman-
tická akce spojená s pravidlem A ! error (co¾ mù¾e být u¾ivatelem de�novaný podprogram
zotavení po chybì). Analyzátor potom vynechává vstupní symboly tak dlouho, pokud nenalezne
vstupní symbol, se kterým by mohl proces analýzy øádnì pokraèovat.

Pokud � není prázdné, Yacc pøeskakuje vstupní øetìzec tak dlouho, dokud nenalezne øetìzec
redukovatelný na �. Pokud � obsahuje jediný terminál, potom je ve vstupním øetìzci hledán
tento terminál a pøenesen na vrchol zásobníku. V tomto okam¾iku je na vrcholu error i � a
mù¾e být provedena redukce na A a lze normálnì pokraèovat v analýze.

Napøíklad chybové pravidlo ve tvaru

stmt: error ';'

speci�kuje analyzátoru, ¾e pøi nalezení chyby má pøeskoèit vstupní øetìzec a¾ k dal¹ímu støed-
níku. Sémantický podprogram pro chybové pravidlo by nemìl manipulovat se vstupním øetìzcem,
ale mohl by generovat diagnostické hlá¹ení a napø. nastavit pøepínaè zákazu generování cílového
kódu.

Pøíklad 3.31. Yaccovská speci�kace uvedená v tomto pøíkladu ukazuje stolní kalkulátor,
který zpracovává aritmetické výrazy zapsané v¾dy na samostatném øádku. Speci�kace obsahuje
chybové pravidlo

lines : error '\n'
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Toto pravidlo zpùsobí, ¾e stolní kalkulátor potlaèí normální analýzu pøi nalezení chyby na vstup-
ním øádku. Pøi nalezení chyby syntaktický analyzátor zaène s odstraòováním symbolù ze zásob-
níku, dokud nenalezne stav s akcí pøesunu pro symbol error. Tímto stavem je stav 0 (v tomto
pøíkladu je to jediný takový stav), který obsahuje polo¾ku

lines: . error '\n'

Stav 0 je v¾dy na dnu zásobníku. Analyzátor pøesune symbol error na vrchol zásobníku a
pøeskoèí ve vstupu èást po nejbli¾¹í znak konce øádku. V tomto bodu pøesune znak konce øádku
na vrchol zásobníku a bude redukovat error '\n' na lines, pøièem¾ vydá diagnostické hlá¹ení
\opakovat poslední øádek." Speciální podprogram Yaccu yyerrok nastaví analyzátor do stavu
normální analýzy.

%{

#include <ctype.h>

#include <stdio.h>

%}

%token NUMBER

%left '+' '-'

%left '*' '/'

%right UMINUS

%%

lines : lines expr '\n'

| lines '\n'

| /* epsilon */

| error '\n' { yyerror("opakovat vstup:");

yyerrok; }

;

expr : expr '+' expr

| expr '-' expr

| expr '*' expr

| expr '/' expr

| '(' expr ')'

| '-' expr %prec UMINUS

| NUMBER

;

%%



Kapitola 4

Syntaxí øízený pøeklad

4.1 Základní pojmy teorie pøekladu

V tomto odstavci zavedeme nìkteré základní pojmy teorie pøekladu, na které dále navá¾eme
de�nicemi pojmù, které se pøímo vyu¾ívají pøi implementaci pøekladaèe.

De�nice 4.1. Nech» � a � jsou abecedy. Abecedu � nazvìme vstupní abecedou, � výstupní
abecedou. Pøekladem jazyka L1 � �� do jazyka L2 � �� nazveme relaci TRAN : L1 ! L2. Je-li
[x; y] 2 TRAN, pak øetìzec y nazýváme výstupem pro øetìzec x.

Typickým pøíkladem pøekladu je pøeklad in�xového zápisu aritmetického výrazu na post-
�xový. Tento pøeklad je nekoneèný (relace TRAN obsahuje nekoneènì mnoho dvojic øetìzcù)
a relace, je¾ ho de�nuje, je ve skuteènosti funkcí, nebo» ke ka¾dému in�xovému zápisu výrazu
existuje právì jeden zápis post�xový. Problém koneèné speci�kace nekoneèného pøekladu je ana-
logický speci�kaci nekoneèného jazyka. Stejnì jako tomu bylo u syntaktické analýzy, jsou i zde
dva mo¾né pøístupy | prostøednictvím generativního systému (gramatiky) nebo prostøednic-
tvím automatu.

Generativní systém, nazývaný pøekladová párová gramatika, je zalo¾ený na dvou vzájemnì
spojených bezkontextových gramatikách. První z nich, tzv. vstupní gramatika, popisuje ja-
zyk tvoøený v¹emi vìtami zdrojového jazyka L1; druhá, výstupní gramatika, popisuje jazyk
L2 = fyj[x; y] 2 TRANg tvoøený v¹emi výstupy pro øetìzce jazyka L1. Mechanismus zobecnìné
derivace umo¾òuje paralelní derivaci øetìzce x ve vstupní gramatice a øetìzce y ve výstupní
gramatice.

Druhý pøístup ke speci�kaci pøekladu vyu¾ívá pojmu pøekladový automat, který je získán
roz¹íøením koneèného nebo zásobníkového automatu o výstupní pásku a výstupní funkci, která
pøedepisuje výstup automatu. Pøeklad de�novaný pøekladovým automatem je mno¾ina dvojic
øetìzcù [x; y] takových, ¾e automat pøijme øetìzec x a na výstup vy¹le øetìzec y. Teorií pøe-
kladových automatù se tento uèební text nebude zabývat, pøípadné zájemce odkazujeme na
[3].

De�nice 4.2. Pøekladová párová gramatika je pìtice

V = (N;�;�; P; S)

kde N je koneèná mno¾ina nonterminálních symbolù, � koneèná vstupní abeceda, � koneèná
výstupní abeceda, P mno¾ina pøepisovacích pravidel a S 2 N startovací (nonterminální) symbol.

103
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Pravidla mají tvar A �! �; �, kde A 2 N , � 2 (N [�)�, � 2 (N [�)� a nonterminály v øetìzci
� jsou permutací nonterminálù z øetìzce �.

Pøekladová párová gramatika pøedstavuje nejobecnìj¹í speci�kaci pøekladu; z hlediska imple-
mentace pøiná¹í znaèné komplikace mo¾nost zámìny poøadí nonterminálù na pravé stranì pra-
videl. V pøípadì, ¾e tuto mo¾nost zaká¾eme, mù¾eme vstupní a výstupní èást pravidla slouèit
do jediného øetìzce (za pøedpokladu, ¾e jsou vstupní i výstupní abecedy disjunktní). Tím se
dostáváme k pojmu pøekladová gramatika, který pro nás bude východiskem pøi dal¹ím popisu
èinnosti pøekladaèe.

De�nice 4.3. Nech» V = (N;�;�; P; S) je pøekladová párová gramatika, pøièem¾ N \� = ;
a mno¾ina P obsahuje pouze pravidla tvaru

A �! x0B1x1B2 : : : Bkxk; y0B1y1B2 : : : Bkyk (4.1)

pro xi 2 ��, yi 2 ��, 0 � i � k. Pak pøekladová gramatika GV pøíslu¹ející gramatice V je pìtice
GV = (N;�;�; P 0; S), kde mno¾ina P 0 obsahuje pouze pravidla ve tvaru

A �! x0y0B1x1y1B2 : : : Bkxkyk

odvozená z pùvodních pravidel ve tvaru (4.1).

Pøíklad 4.1. Uva¾ujme pøekladovou párovou gramatiku

V = (fE; T; Fg; f+; �; i; (; )g; f+; �; ig; P;E)

s pravidly

E ! E + T; E T +

E ! T; T

T ! T � F; T F �

T ! F; F

F ! ( E ); E

F ! i; i

Tato párová gramatika generuje pøeklad in�xového aritmetického výrazu do post�xového výrazu,
napø.

[E;E] ) [E + T;ET+]) [T + T; TT+]) [F + T; FT+])

) [i+ T; iT+]) [i+ T � F; iTF �+]) [i+ F � F; iFF� =])

) [i+ i � F; iiF �+]) [i+ i � i; iii �+]

Pøíklad 4.2. Pravidla gramatiky z pøedchozího pøíkladu zachovávají poøadí odpovídajících
si nonterminálù na pravých stranách. Po pøejmenování symbolù výstupní abecedy tedy mù¾eme
odvodit následující pøekladovou gramatiku:

GV = (fE; T; Fg; f+; �; i; (; )g; fADD; MUL; IDg; P 0 ; E)
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s pravidly

E ! E + T ADD

E ! T

T ! T � F MUL

T ! F

F ! ( E )

F ! i ID

Tato gramatika umo¾òuje provést napø. následující derivaci:

E ) E + T ADD) T + T ADD) F + T ADD) i ID + T ADD)

) i ID + T � F MUL ADD ) i ID + F � F MUL ADD)

) i ID + i ID � F MUL ADD) i ID + i ID � i ID MUL ADD

Vidíme, ¾e ve vìtì \i ID + i ID * i ID MUL ADD" tvoøí symboly vstupní abecedy jak jdou
po sobì vstup a výstupní symboly odpovídají výstupu pøekladu, tj. dvojice (i+i*i, ID ID ID

MUL ADD) je prvek pøekladu.

Z hlediska implementace mohou být symboly výstupní abecedy reprezentovány jako skuteèné
výstupní symboly (symboly ID, ADD a MUL z pøedchozích pøíkladù by napø. mohly pøedstavovat
instrukce zásobníkového mezikódu pro vyhodnocení aritmetického výrazu) nebo jako akce, napø.
pro symbol ADD volání procedury pro vygenerování instrukce sèítání nebo dokonce pro provedení
souètu v pøípadì interpretaèního pøekladaèe. V dal¹ích odstavcích se budeme zabývat roz¹íøením
pojmu pøekladové gramatiky o atributy symbolù, pøièem¾ konkrétní reprezentaci jednotlivých
symbolù nebudeme v de�nicích uva¾ovat.

4.2 Atributovaný pøeklad

Prozatím jsme se zabývali pouze kontrolou, zda je vìta, kterou pøekládáme, prvkem pøekláda-
ného jazyka. V této kapitole pøiøadíme k syntaktickým konstrukcím dal¹í informace | atributy,
které se vyhodnocují na základì sémantických pravidel.

Pro pøipojení sémantických pravidel k pravidlùm gramatiky existují dvì notace, syntaxí
øízené de�nice a pøekladová schemata. Syntaxí øízené de�nice jsou speci�kací pøekladu na vysoké
úrovni abstrakce. Ukrývají mnoho implementaèních detailù a osvobozují u¾ivatele od nutnosti
speci�kovat explicitnì poøadí, v jakém se bude pøeklad provádìt. Pøekladová schemata urèují
poøadí vyhodnocování sémantických pravidel, tak¾e umo¾òují ukázat i nìkteré implementaèní
detaily.

Obecnì jak pøi pøekladu pomocí syntaxí øízených de�nic, tak i pøi pou¾ití pøekladových
schemat rozkládáme vstupní posloupnost symbolù, budujeme derivaèní strom a potom prochází-
me stromem tak, abychom vyhodnotili sémantická pravidla v uzlech derivaèního stromu (viz obr.
4.1). Vyhodnocením sémantických pravidel mù¾e být generování kódu, ukládání informací do
tabulky symbolù, vydávání zpráv o chybách nebo provádìní nìjakých jiných èinností. Výsledkem
vyhodnocení sémantických pravidel je pøeklad posloupnosti vstupních symbolù.

Implementace nemusí být doslova shodná se schematem na obr. 4.1. Speciální pøípady syn-
taxí øízeného pøekladu lze implementovat v jednom prùchodu s vyhodnocením sémantických
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Obr. 4.1: Celkový pohled na syntaxí øízený pøeklad

pravidel bìhem analýzy, bez explicitní konstrukce derivaèního stromu nebo grafu ukazujícího
závislosti mezi atributy. Vzhledem k tomu, ¾e jednoprùchodová implementace je dùle¾itá pro
efektivitu pøekladaèe, je velká èást této kapitoly vìnována studiu takových pøípadù. Jedna dùle-
¾itá podtøída, zvaná L-atributové de�nice, zahrnuje témìø v¹echny pøeklady, které lze provádìt
bez explicitní konstrukce derivaèního stromu.

4.2.1 Atributové pøekladové gramatiky

De�nice 4.4. Atributová pøekladová gramatika (APG) je trojice

GAP = (GP ; A; F );

kde GP = (N;�;�; R; S) je pøekladová gramatika, A mno¾ina atributù a F mno¾ina séman-
tických pravidel. V pøípadì, ¾e je mno¾ina výstupních symbolù � prázdná, hovoøíme pouze
o atributové gramatice (AG).

Pro ka¾dý symbol X 2 N [ � [ � jsou dány dvì (pøípadnì prázdné) disjunktní mno¾iny
| mno¾ina I(X) dìdièných atributù a mno¾ina S(X) syntetizovaných atributù, pøièem¾ pro
a 2 I(S) jsou zadány poèáteèní hodnoty (dìdièné atributy startovacího nonterminálu) a pro
terminální symboly X 2 � je I(X) = ; (terminální symboly nemají dìdièné atributy) a jejich
syntetizované atributy jsou zadány.

Nech» r-té pravidlo gramatiky má tvar iX0 �! X1X2 : : : Xnr , kde X0 2 N , Xi 2 N [�[�
pro 1 � i � nr. Pak

a) pro ka¾dý symbol Xk, 1 � k � nr na pravé stranì pravidla r a jeho dìdièný atribut
d 2 I(Xk) je dáno sémantické pravidlo

d = fd;kr (a1; a2; : : : ; an)

kde ai, 1 � i � n jsou atributy symbolù v tém¾e pravidle r,

b) pro ka¾dý syntetizovaný atribut s symbolu X0 na levé stranì pravidla r je dáno sémantické
pravidlo

s = f s;0r (a1; a2; : : : ; an)

kde ai, 1 � i � n jsou atributy symbolù v tém¾e pravidle r, a

c) pro ka¾dý syntetizovaný atribut výstupního symbolu Xk 2 � v pravidle r je dáno séman-
tické pravidlo

s = f s;kr (a1; a2; : : : ; an)

kde ai, 1 � i � n jsou pouze dìdièné atributy symbolu Xk 2 �.
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PRAVIDLA SÉMANTICKÁ PRAVIDLA
E0 �! E1 + T E0:val = E1:val + T:val
E �! T E:val = T:val
T0 �! T1 � F T0:val = T1:val � F:val
T �! F T:val = F:val
F �! (E) F:val = E:val
F �! num F:val = num:ival

Obr. 4.2: Atributová gramatika pro aritmetický výraz

Sémantická pravidla realizujeme obvykle pøíkazy (funkcemi) vhodného vy¹¹ího programovacího
jazyka (napø. C nebo Pascal). Atributy pak chápeme jako promìnné èi parametry jistého dato-
vého typu.

V dal¹ím textu budeme atributy symbolù pojmenovávat kvali�kovanými jmény ve tvaru X:a,
kde X je jméno symbolu a a jméno atributu. Sémantické funkce budeme psát v¾dy za pravidlo
gramatiky, k nìmu¾ se vztahují. V pøípadì, ¾e se v jednom pravidle bude vyskytovat urèitý
symbol vícekrát, rozli¹íme jednotlivé výskyty pomocí indexu.

Pøíklad 4.3. Atributová gramatika na obr. 4.2 popisuje aritmetický výraz tvoøený celoèí-
selnými konstantami, operátory +, * a závorkami. Nonterminály E, T a F mají celoèíselný
syntetizovaný atribut val, který udává hodnotu pøíslu¹ných podvýrazù, syntetizovaný atribut
ival terminálního symbolu num udává hodnotu celoèíselné konstanty získanou z lexikální ana-
lýzy. Jednotlivá sémantická pravidla poèítají hodnotu atributu val nonterminálu na levé stranì
z hodnot val symbolù na pravé stranì pravidel gramatiky.

Vyhodnocením sémantického pravidla de�nujeme hodnoty atributù uzlù derivaèního stromu
pro vstupní øetìzec. Derivaèní strom s hodnotami atributù v ka¾dém uzlu nazýváme ohodnocený
derivaèní strom. Proces výpoètu hodnot atributù v uzlech nazýváme ohodnocením derivaèního
stromu.

Pøíklad 4.4. Atributová gramatika z pøíkladu 4.3 vypoète hodnotu aritmetického výrazu
s desítkovými èísly, závorkami a operátory + a *. Napøíklad pro výraz 3*5+4 vypoète hodnotu
19 jako hodnotu atributu E:val startovacího nonterminálu E. Obr. 4.3 obsahuje ohodnocený
derivaèní strom pro vstup 3*5+4.

Abychom ukázali, jak se atributy vyhodnocují, uva¾ujme levý dolní vnitøní uzel, odpovída-
jící pou¾ití pravidla F �! num. Odpovídající sémantické pravidlo F:val := num:ival pøidìlí
atributu F:val v tomto uzlu hodnotu 3, nebo» hodnota num:ival následníka uzlu je 3. Podobnì
v pøedchùdci tohoto F -uzlu má atribut T:val hodnotu 3. Nyní uva¾ujme uzel pro pravidlo
T �! T � F . Hodnota atributu T:val v tomto uzlu je de�nována jako

PRAVIDLO SÉMANTICKÉ PRAVIDLO
T0 �! T1 � F T0:val := T1:val � F:val

Pokud aplikujeme na tento uzel uvedené sémantické pravidlo, bude mít T1:val hodnotu 3 levého
následníka a F:val hodnotu 5 pravého následníka. T0:val tedy dostane v tomto uzlu hodnotu 15.
Koneènì pro startovací nonterminál E se podobným zpùsobem vypoète hodnota 19.

Sémantické funkce z de�nice atributové gramatiky nám z matematického hlediska umo¾òují
pouze vyhodnocovat atributy a pøedávat je mezi jednotlivými symboly gramatiky bez mo¾nosti
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E:val = 15

E:val = 19

T:val = 4+

T:val = 15

num:ival = 4

F:val = 4

num:ival = 3

T:val = 3 F:val = 5

F:val = 3 num:ival = 5

*

Obr. 4.3: Ohodnocený derivaèní strom pro 3*5+4

vyu¾ití vedlej¹ích efektù (napø. výstupní operace, práce s globálními promìnnými apod.). Pokud
pøipustíme, aby sémantické funkce mìly vedlej¹í efekty, hovoøíme o syntaxí øízené de�nici (SDD).

Pøíklad 4.5. Deklarace generovaná nonterminálem D v syntaxí øízené de�nici na obr. 4.4 se
skládá z klíèového slova int nebo real následovaného seznamem identi�kátorù. Nonterminál T
má syntetizovaný atribut type, jeho¾ hodnota je urèena klíèovým slovem v deklaraci. Séman-
tické pravidlo L:in := T:type, svázané s pravidlem D �! T L, nastavuje dìdièný atribut L:in
na hodnotu typu v deklaraci. Pravidla pøená¹ejí tento typ dolù derivaèním stromem pomocí dì-
dièného atributu L:in. Pravidla spojená s pravidlem gramatiky pro L volají proceduru addtype,
která pøipojí typ k polo¾ce tabulky symbolù pro ka¾dý identi�kátor (na polo¾ku ukazuje atribut
entry).

Obr. 4.5 ukazuje ohodnocený derivaèní strom pro vìtu real id1; id2; id3. Hodnota L:in ve
tøech L-uzlech udává typ identi�kátorù id1, id2 a id3. Tyto hodnoty se urèí výpoètem hodnoty
atributu T:type levého následníka koøene a pak výpoètem L:in shora dolù ve tøech L-uzlech
pravého podstromu koøene. V ka¾dém L-uzlu také voláme proceduru addtype, která ulo¾í do

PRAVIDLO SÉMANTICKÉ PRAVIDLO
D �! T L L:in := T:type
T �! int T:type := integer
T �! real T:type := real
L �! L1; id L1:in := L:in

addtype(id:entry; L:in)
L �! id addtype(id:entry; L:in)

Obr. 4.4: Syntaxí øízená de�nice s dìdièným atributem L:in
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tabulky symbolù informaci o tom, ¾e identi�kátor v pravém podstromu uzlu má typ real.
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id1

real

T:type = real L:in = real

, id3

id2L:in = real ,

L:in = real

D

Obr. 4.5: Derivaèní strom s dìdiènými atributy v uzlech L

4.2.2 Graf závislosti

Sémantická pravidla udávají závislosti mezi atributy. Tyto závislosti reprezentujeme grafem zá-
vislosti (dependency graph), ze kterého pak mù¾eme odvodit poøadí vyhodnocení sémantických
pravidel. Závisí-li atribut b uzlu derivaèního stromu na atributu c, pak musí být sémantické
pravidlo pro b vyhodnoceno po sémantickém pravidle de�nujícím c.

Je¹tì pøed tím, ne¾ zaèneme konstruovat graf závislosti k danému derivaènímu stromu, pøeve-
deme v¹echna sémantická pravidla do tvaru b := f(c1; c2; : : : ; ck) zavedením prázdného synteti-
zovaného atributu b pro v¹echna sémantická pravidla tvoøená voláním procedury. Graf obsahuje
ke ka¾dému atributu jeden uzel a hrany vedoucí z uzlu b do uzlu c, pokud atribut b závisí na
atributu c. Graf závislosti lze konkrétnì vytvoøit následujícím zpùsobem:

for ka¾dý uzel n derivaèního stromu do
for ka¾dý atribut a symbolu gramatiky v n do

vytvoø uzel grafu závislosti pro a;
for ka¾dý uzel n derivaèního stromu do

for ka¾dé sémantické pravidlo b := f(c1; c2; : : : ; ck)
spojené s pravidlem pou¾itým v n do

for i := 1 to k do
vytvoø hranu z uzlu pro ci do uzlu pro b;

Pøedpokládejme napøíklad, ¾e A:a := f(X:x; Y:y) je sémantické pravidlo k pravidlu grama-
tiky A �! X Y . Toto pravidlo de�nuje syntetizovaný atribut A:a, je¾ závisí na atributech X:x
a Y:y. Je-li takové pravidlo pou¾ito v derivaèním stromu, budeme mít v grafu závislosti tøi uzly
A:a, X:x a Y:y s hranou vedoucí z A:a do X:x (A:a závisí na X:x) a hranou z A:a do Y:y (A:a
závisí také na Y:y).

Je-li s pravidlem A �! X Y spojeno sémantické pravidlo X:i := g(A:a; Y:y), bude graf
závislosti obsahovat hranu do A:a z X:i a také do A:a z Y:y, nebo» X:i závisí jak na A:a, tak
na Y:y.
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Obr. 4.6: Graf závislosti

Pøíklad 4.6. Obr. 4.6 ukazuje graf závislosti pro derivaèní strom na obr. 4.5. Uzly v grafu
závislosti jsou oznaèeny èísly; tato èísla budeme pou¾ívat dále. Pro L:in zde máme hranu vedoucí
do uzlu 5 z uzlu 4 pro T:type, nebo» dìdièný atribut L:in závisí na atributu T:type na základì
sémantického pravidla L1:in := T:type pro pravidlo gramatiky D �! T L. Dvì hrany vedoucí
dolù do uzlù 7 a 9 vyplývají ze závislosti L1:in na L:in podle sémantického pravidla L1:in := L:in
pro pravidlo gramatiky L �! L1; id. Sémantické pravidlo addtype(id:entry; L:in) spojené s L-
pravidly vede k vytvoøení prázdného atributu. Uzly 6, 8 a 10 byly vytvoøeny právì pro tyto
prázdné atributy.

4.2.3 Poøadí vyhodnocení pravidel

De�nice 4.5. Topologický sort orientovaného acyklického grafu je libovolné uspoøádání
m1;m2; : : : ;mk uzlù grafu takové, ¾e hrany vedou z uzlù uvedených døíve do uzlù uvedených
pozdìji; to znamená, ¾e je-li mi �! mj hrana z mi do mj , potom se mi vyskytuje v tomto
uspoøádání pøed mj .

Libovolný topologický sort grafu závislosti je pou¾itelný jako poøadí, v nìm¾ se mají vy-
hodnocovat sémantická pravidla spojená s uzly derivaèního stromu. V topologickém sortu jsou
závislé atributy c1; c2; : : : ; ck v sémantickém pravidle b := f(c1; c2; : : : ; ck) k dispozici je¹tì pøed
vyhodnocením f .

Pøeklad speci�kovaný syntaxí øízenou de�nicí mù¾eme provést následujícím zpùsobem. Pro
vytvoøení derivaèního stromu k zadanému vstupu pou¾ijeme výchozí gramatiku. Podle pøedcho-
zího algoritmu vytvoøíme graf závislosti. Z topologického sortu grafu závislosti získáme poøadí
vyhodnocení sémantických pravidel a vyhodnocením sémantických pravidel v tomto poøadí zís-
káme pøeklad vstupního øetìzce.

Pøíklad 4.7. Hrany v grafu závislosti na obr. 4.6 vycházejí v¾dy z uzlu s ni¾¹ím èíslem do
uzlu s vy¹¹ím èíslem. Topologický sort grafu závislosti tedy získáme zapsáním uzlù v poøadí
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podle jejich èísel. Na základì topologického sortu pak mù¾eme zapsat následující program. (Pro
atribut svázaný s uzlem n grafu závislosti budeme pou¾ívat oznaèení an.)

a4 := real;
a5 := a4;
addtype(id3:entry; a5);
a7 := a5;
addtype(id2:entry; a7);
a9 := a7;
addtype(id1:entry; a9);

Vyhodnocením tìchto sémantických pravidel vlo¾íme do tabulky symbolù pro v¹echny deklaro-
vané identi�kátory typ real.

Pro vyhodnocování sémantických pravidel bylo navr¾eno nìkolik metod.

� Metody derivaèního stromu. Tyto metody získávají poøadí vyhodnocení sémantických pra-
videl v èase pøekladu z topologického sortu grafu závislosti, vytvoøeného z derivaèního
stromu pro ka¾dý vstupní text. Poøadí vyhodnocení tyto metody nenajdou pouze v pøí-
padì, ¾e graf závislosti pro uva¾ovaný derivaèní strom obsahuje cyklus.

� Metody zalo¾ené na pravidlech. V dobì vytváøení pøekladaèe se analyzují sémantická pra-
vidla spojená s pravidly gramatiky ruènì nebo specializovanými prostøedky. Pro ka¾dé
pravidlo gramatiky je poøadí, ve kterém se budou vyhodnocovat pøíslu¹né atributy, pevnì
urèeno ji¾ pøi návrhu pøekladaèe.

� Nezávislé metody. Poøadí vyhodnocení se vybere bez ohledu na sémantická pravidla. Napøí-
klad probíhá-li pøeklad bìhem syntaktické analýzy, je poøadí vyhodnocení dáno pou¾itou
metodou pøekladu, nezávisle na sémantických pravidlech. Nezávislé poøadí vyhodnocování
omezuje tøídu syntaxí øízených de�nic, je¾ mohou být implementovány.

Metody zalo¾ené na pravidlech a nezávislé metody nemusejí explicitnì konstruovat bìhem
pøekladu graf závislosti, tak¾e mohou být efektivnìj¹í s ohledem na dobu pøekladu i velikost
po¾adované pamìti.

4.3 Vyhodnocení S-atributových de�nic zdola nahoru

Vytvoøení pøekladaèe pro obecnou syntaxí øízenou de�nici mù¾e být znaènì obtí¾ný problém.
Existují v¹ak dosti rozsáhlé tøídy se speciálními vlastnostmi, pro které lze pøekladaè implemen-
tovat jednodu¹e. Jednou z nich jsou S-atributové de�nice, tj. takové de�nice, které pracují pouze
se syntetizovanými atributy.

Syntetizované atributy mù¾eme vyhodnocovat souèasnì s analýzou zdrojového textu zdola
nahoru. Atributy mohou být ulo¾eny spoleènì s ostatními informacemi, které pou¾ívá analyzátor,
na zásobníku. Pøi ka¾dé redukci podle nìjakého pravidla se vypoètou atributy nonterminálního
symbolu na levé stranì pravidla a ty se ulo¾í do zásobníku. Atributy symbolù na pravé stranì
jsou v okam¾iku redukce umístìny na vrcholu zásobníku, tak¾e jsou pro výpoèet v¾dy k dispozici.
Pøi vhodném návrhu pøekladového schematu je mo¾né pracovat v omezené míøe i s dìdiènými
atributy, jak dále uká¾eme.

Syntaktický analyzátor pracující metodou zdola nahoru pou¾ívá pro uchovávání informací
o prùbìhu analýzy zásobník. Polo¾ky zásobníku mù¾eme roz¹íøit v¾dy o hodnotu atributu, jak
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Obr. 4.7: Roz¹íøený zásobník syntaktického analyzátoru

ukazuje obr. 4.7. Ka¾dá polo¾ka odpovídá v¾dy jednomu symbolu v ji¾ zpracované èásti vìtné
formy; tento symbol je uveden ve sloupci state. Ve sloupci val je pak uvedena hodnota atri-
butu odpovídajícího symbolu z prvního sloupce. Jinou mo¾nou implementací je pou¾ití dvou
paralelních zásobníkù, jednoho pro uchovávání informací o analýze a druhého pro atributy. Po-
kud mù¾e mít jeden symbol více atributù, mù¾eme je v¹echny umístit do jednoho záznamu a
tento nový datový typ pak pou¾ívat jako jediný (strukturovaný) atribut. Rovnì¾ mají-li rùzné
symboly rùzné typy atributù, mù¾eme v¹echny tyto typy slouèit do jediného pomocí záznamu
s variantními slo¾kami, unie nebo podobné konstrukce, kterou pro to poskytuje implementaèní
jazyk.

Souèasný vrchol zásobníku je oznaèen ukazatelem top. Pøedpokládáme, ¾e se syntetizované
atributy vyhodnocují právì pøed provedením redukce. Máme-li napøíklad s pravidlem A! XY Z
svázáno sémantické pravidlo A:a := f(X:x; Y:y; Z:z), je pøed redukcí atribut Z:z ulo¾en ve
val[top], atribut y:y ve val[top�1] a atributX:x ve val[top�2]. Pokud symbol nemá atribut, není
odpovídající hodnota pole val de�nována. Po redukci se hodnota top sní¾í o 2, stav odpovídající
A se ulo¾í do state[top] (tj. místo X) a vypoètená hodnota syntetizovaného atributu A:a se ulo¾í
do val[top].

Pøíklad 4.8. Uva¾ujme gramatiku z obr. 4.2 pro výpoèet hodnoty aritmetického výrazu. Tato
gramatika pracuje pouze se syntetizovanými atributy a mù¾e být tedy implementována pøímo
pøi pøekladu zdola nahoru. Opìt pøedpokládáme, ¾e lexikální analyzátor dodá hodnotu atributu
num:ival; tuto hodnotu ulo¾íme do zásobníku pøi provádìní akce pøesun. Obr. 4.8 uvádí mo¾nou
implementaci sémantických akcí s atributy ulo¾enými v poli val.

PRAVIDLA SÉMANTICKÁ AKCE
E ! E1 + T val[ntop] := val[top� 2] + val[top]
E ! T
T ! T1 � F val[ntop] := val[top� 2] � val[top]
T ! F
F ! ( E ) val[ntop] := val[top� 1]
F ! num

Obr. 4.8: Implementace aritmetického výrazu pomocí atributového zásobníku

Uvedené úseky kódu pro sémantické akce neøe¹í nastavování promìnných top a ntop. Provádí-
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li se redukce podle pravidla s r hodnotami na pravé stranì, nastaví se ntop na top� r + 1 a po
provedení akce se top nastaví na ntop. Je¹tì vhodnìj¹í øe¹ení je pou¾ít pro syntetizovaný atribut
levé strany pravidla zvlá¹tní promìnnou, která se pak pøesune do zásobníku a¾ po dokonèení
výpoètu. Obr. 4.9 ukazuje posloupnost akcí pøekladaèe pøi vstupu 2+3*5.

VSTUP state val POU®ITÉ 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 E + F 2 - 3 F ! num
*5 E + T 2 - 3 T ! F
5 E + T * 2 - 3 -

E + T * 5 2 - 3 - 5

E + T * F 2 - 3 - 5 F ! num
E + T 2 - 15 T ! T � F
E 17 E ! E + T

Obr. 4.9: Analýza a vyhodnocení výrazu 2+3*5

Pro implementaci S-atributových de�nic je mo¾né pou¾ít generátoru yacc. Implicitnì yacc
pøedpokládá, ¾e v¹echny symboly jazyka mají jeden atribut typu int. Syntetizované atributy
symbolù na pravé stranì pravidla jsou dostupné pod symbolickým jménem $i, kde i je poøadové
èíslo symbolu poèínaje 1. Atribut levostranného nonterminálu se ukládá do promìnné se sym-
bolickým jménem $$. Nemá-li nìkteré pravidlo uvedenu sémantickou akci, provede se implicitnì
akce f $$ = $1; g, která pøedá atribut prvního symbolu v pravidle jako atribut levé strany.
Na obr. 4.10 je uvedeno toté¾ pøekladové schéma jako na obr. 4.8 zapsané pro generátor yacc.

%term NUM

%%

E : E '+' T f $$ = $1 + $3; g
| T

;

T : T '*' F f $$ = $1 * $3; g
| F

;

F : '(' E ')' f $$ = $2; g
| NUM

;

Obr. 4.10: Speci�kace pøekladu se syntetizovanými atributy pro yacc

Pokud potøebujeme jako atribut pou¾ít jiného datového typu, napøíklad v pøípadì na¹eho
aritmetického výrazu typ double, staèí do úvodní èásti speci�kace doplnit text
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%f

#define YYSTYPE double

%g

V praktických situacích v¹ak obvykle nevystaèíme s jediným typem atributu pro v¹echny
symboly. Jak ji¾ bylo uvedeno døíve, mù¾eme typ atributu de�novat jako unii nìkolika rùzných
typù. K tomu nabízí yacc své vlastní prostøedky, které mnohem zjednodu¹í zápis sémantických
akcí. V de�nièní èásti speci�kace mù¾eme uvést deklaraci v¹ech slo¾ek unie, napøíklad

%union

f int ival;

double rval;

g

kterou de�nujeme celoèíselný atribut ival a reálný atribut rval. Dále musíme uvést pro ka¾dý
terminální a nonterminální symbol s atributem jméno jeho atributu (jméno odpovídající slo¾ky
unie). Toto jméno pak bude yacc v¾dy automaticky pøidávat ke v¹em odkazùm na atributy
pøíslu¹ných symbolù a zároveò bude kontrolovat, zda jsou de�novány typy atributù, na které se
v sémantických pravidlech odkazujeme. De�nice typu atributu pro terminální symboly se uvádí
v lomených závorkách bezprostøednì za klíèovým slovem %term a platí pro v¹echny terminální
symboly de�nované za tímto klíèovým slovem. Pro nonterminální symboly se pou¾ívá obdobná
syntaxe s klíèovým slovem %type.

Pøíklad 4.9. Roz¹íøíme gramatiku z pøíkladu 4.8 o reálné konstanty s tím, ¾e výpoèet hodnoty
výrazu se bude celý provádìt v pohyblivé èárce. K tomu budeme potøebovat atribut ival typu
int pro celoèíselné konstanty (symbol INUM) a atribut rval typu double pro reálné konstanty a
nonterminály. Výsledná speci�kace pro yacc je uvedena na obr. 4.11.

%union f int ival; double rval; g
%term <ival> INUM

%term <rval> RNUM

%type <rval> E T F

%%

E : E '+' T f $$ = $1 + $3; g
| T

;

T : T '*' F f $$ = $1 * $3; g
| F

;

F : '(' E ')' f $$ = $2; g
| INUM

| RNUM

;

Obr. 4.11: Speci�kace pøekladu s atributy rùzných typù
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4.4 L-atributové de�nice

Mnohem ¹ir¹í tøídou syntaxí øízených de�nic jsou L-atributové de�nice, jejich¾ atributy se mohou
v¾dy vypoèítat bìhem jednoho prùchodu analyzátoru zdrojovým textem. Tato tøída zahrnuje
v¹echny syntaxí øízené de�nice zalo¾ené na LL(1) gramatikách; po urèitých úpravách je lze pou¾ít
i pøi pøekladu zdola nahoru. Následující de�nice speci�kuje vlastnosti L-atributových de�nic.

De�nice 4.6. Syntaxí øízená de�nice je L-atributová, jestli¾e v¹echny dìdièné atributy sym-
bolù Xj; 1 � j � n na pravé stranì pravidla A! X1X2 � � �Xn závisejí pouze na

� atributech symbolù X1;X2; : : : ;Xj�1 vlevo od Xj v tém¾e pravidle a

� dìdièných atributech symbolu A na levé stranì pravidla.

Poznamenejme, ¾e ka¾dá S-atributová de�nice je zároveò L-atributová, nebo» uvedená omezení
se vztahují pouze na dìdièné atributy.

Pro zápis L-atributových de�nic zavedeme pojem pøekladové schéma jako syntaxí øízenou
de�nici, která umo¾òuje zápis sémantických akcí kdekoliv uvnitø pravé strany pravidla. Tyto
sémantické akce budeme uzavírat do slo¾ených závorek a budeme pøedpokládat, ¾e se prove-
dou v¾dy pøed analýzou symbolù, které za nimi následují. Pøekladová schemata nám umo¾ní
de�novat explicitnì poøadí vyhodnocení sémantických akcí.

Pøíklad 4.10. Pøeklad výrazù s operátorem sèítání a celoèíselnými konstantami mù¾eme
popsat pomocí následujícího pøekladového schematu:

E ! T R

R ! + T fprint(0+0)g R1 j �

T ! num fprint(num:val)g

Pøi návrhu pøekladových schémat musíme dbát na to, aby hodnota ka¾dého atributu byla
dostupná v okam¾iku, kdy se na ni odkazujeme. Obecnì pokud máme dìdièné i syntetizované
atributy, je tøeba dodr¾ovat následující pravidla:

� Dìdièný atribut symbolu na pravé stranì pravidla se musí vypoèítat akcí umístìnou pøed
tímto symbolem.

� Akce se nesmí odkazovat na syntetizovaný atribut symbolu vpravo od ní.

� Syntetizovaný atribut symbolu na levé stranì pravidla se mù¾e vypoèítat a¾ tehdy, jsou-li
k dispozici hodnoty v¹ech atributù, které pou¾ívá. Výpoèet tohoto atributu se obvykle
umís»uje na konec pravé strany pravidla.

Následující pøekladové schéma nedodr¾uje první z uvedených tøí podmínek:

S ! A1 A2 fA1:in := 1;A2:in := 2g

A ! a fprint(A:in)g

Dìdièný atribut A:in ve druhém pravidle toti¾ není v okam¾iku pokusu o jeho tisk pøi analýze
øetìzce aa de�nován, pokud procházíme derivaèním stromem do hloubky. Prùchod zaène uzlem



116 Kapitola 4. Syntaxí øízený pøeklad

S a dále pokraèuje v uzlech A1 a A2 je¹tì pøed tím, ne¾ se nastaví hodnoty A1:in a A2:in.
Umístíme-li akci de�nující hodnoty A1:in a A2:in mezi symboly A na pravé stranì pravidla
A! A1A2, bude A:in ji¾ v okam¾iku tisku de�nováno.

V pøípadì, ¾e máme L-atributovou syntaxí øízenou de�nici, lze z ní v¾dy vytvoøit pøekladové
schéma, je¾ splòuje uvedené tøi po¾adavky.

4.5 Pøeklad shora dolù

V této èásti si uká¾eme, jak lze implementovat L-atributové de�nice bìhem prediktivní analýzy.
Budeme pracovat spí¹e s pøekladovými schematy ne¾ se syntaxí øízenými de�nicemi, nebo» ta
nám umo¾òují vyjádøit explicitnì poøadí akcí a výpoètu atributù. Uká¾eme si také, jak se dá
odstranit levá rekurze z pøekladového schematu se syntetizovanými atributy.

4.5.1 Odstranìní levé rekurze z pøekladového schematu

Mnoho aritmetických operátorù je asociativních zleva, tak¾e je pøirozené pro jejich syntaxi pou¾ít
zleva rekurzivní gramatiky. Následující postup umo¾òuje odstranit levou rekurzi z pøekladového
schematu se syntetizovanými atributy. Pøedpokládejme, ¾e máme následující pøekladové schéma:

A ! A1 Y fA:a := g(A1:a; Y:y)g (4.2)

A ! X fA:a := f(X:x)g

V¹echny symboly mají syntetizované atributy pojmenované odpovídajícím písmenem malé abe-
cedy, f a g jsou libovolné funkce.

Algoritmem pro odstranìní levé rekurze bychom z (4.2) dostali následující gramatiku:

A ! X R (4.3)

R ! Y R j �

Uva¾ujeme-li sémantické akce, získáme transformované schéma:

A ! X fR:i := f(X:x)g

R fA:a := R:sg

R ! Y fR1:i := g(R:i; Y:y)g (4.4)

R1 fR:s := R1:sg

R ! � fR:s := R:ig

Transformované schéma pou¾ívá pro R atributy i a s. Aby bylo zøejmé, ¾e výsledky (4.2)
a (4.4) jsou shodné, uva¾ujme dva ohodnocené derivaèní stromy z obr. 4.12. Hodnota A:a se
na obr. 4.12(a) poèítá podle (4.2). Obr. 4.12(b) obsahuje výpoèet R:i podle (4.4) pøi prùchodu
stromem smìrem dolù. Hodnota R:i se potom pøedává nahoru beze zmìny jako R:s a nakonec
se stane hodnotou atributu A:a v koøeni (R:s není na obr. 4.12(b) zakreslen).
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Obr. 4.12: Dva zpùsoby výpoètu atributù

4.5.2 Implementace prediktivního syntaxí øízeného pøekladaèe

L-atributové de�nice, jak ji¾ bylo uvedeno, umo¾òují vyhodnocení atributù v jediném prùchodu
ji¾ bìhem syntaktické analýzy. Pro jejich implementaci mù¾eme pou¾ít metodu rekurzivního
sestupu, která byla popsána v pøedchozí kapitole; roz¹íøíme ji pouze o sémantické akce a atributy.
Atributový zásobník bude v tomto pøípadì implementován podobnì jako syntaktický zásobník
pomocí implicitního zásobníku implementaèního jazyka.

Atributy nonterminálních symbolù mù¾eme pøi rekurzivním sestupu reprezentovat jako pa-
rametry pøíslu¹ných procedur. Dìdièné atributy pøi tomto pøístupu budou pøedstavovat vstupní
parametry procedury (tj. parametry pøedávané hodnotou), syntetizované atributy naopak budou
výstupními parametry (tj. budou pøedávány odkazem). V nìkterých speciálních pøípadech mù-
¾eme tého¾ parametru pøedávaného odkazem pou¾ít zároveò pro dva atributy | jeden dìdièný
a jeden syntetizovaný.

Atributy terminálních symbolù se vytváøejí v lexikálním analyzátoru a pøedávají se obvykle
v globálních promìnných. Obsah pøíslu¹né globální promìnné mù¾eme podle potøeby uschovat
pro pozdìj¹í pou¾ití do lokální promìnné de�nované uvnitø procedury.

Sémantické akce mù¾eme zapsat pøímo na odpovídající místa v proceduøe. Je v¹ak tøeba dbát
na to, aby se de�novaly hodnoty v¹ech syntetizovaných atributù levostranného nonterminálu (tj.
hodnoty v¹ech parametrù pøedávaných odkazem) i v pøípadì, ¾e dojde k syntaktické chybì, ze
které se pøekladaè zotaví. Pro tyto úèely lze èasto pou¾ít speciálních hodnot atributù, které
mohou být dále identi�kovány a se kterými lze dále pracovat jako s neznámou informací.

Pøíklad 4.11. Uva¾ujme následující pøekladové schéma pro vyhodnocení výrazù s aditivními
operátory a celoèíselnými konstantami.

E ! T fR:i := T:val g R fE:val := R:sg

R ! addop T f
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if addop:op = add then

R1:i := R:i+ T:val

else

R1:i := R:i� T:valg

R1 fR:s := R1:sg

j � fR:s := R:ig

T ! num fT:val := num:ivalg

Symbol addopmá atribut op s hodnotou '+' nebo '-'; jeho hodnota bude ulo¾ena v globální
promìnné lexop. Terminální symbol num pøedstavující celoèíselnou konstantu má atribut ival,
jeho¾ hodnotu lexikální analyzátor ulo¾í do globální promìnné lexival. Implementace tohoto
pøekladového schematu je na obr. 4.13.

Nonterminál R má dìdièný atribut i, jeho¾ hodnotou je v¾dy levý operand souètu nebo roz-
dílu, a syntetizovaný atribut s pøedstavující mezivýsledek výpoètu hodnoty celého výrazu. Tyto
dva atributy bychom mohli slouèit do jediného parametru procedury R a tím celou implementaci
zjednodu¹it. Pov¹imnìte si, ¾e nìkteré sémantické akce, spoèívající pouze v pøiøazení hodnoty
atributu, nejsou zapsány explicitnì jako pøiøazovací pøíkazy | napøíklad akce fR:i := T:valg
v pravidle pro nonterminál E se realizuje pøedáním hodnoty promìnné val1 jako argumentu
procedury R.

4.6 Vyhodnocení dìdièných atributù zdola nahoru

Pokud chceme implementovat L-atributovou de�nici bìhem pøekladu zdola nahoru, narazíme
na jeden zásadní rozdíl od pøístupu shora dolù. Bìhem analýzy zdola nahoru je pravidlo, podle
kterého se bude redukovat, známo a¾ v okam¾iku redukce, tj. pøi dosa¾ení jeho konce. To zna-
mená, ¾e v¹echny sémantické akce mù¾eme provádìt a¾ na konci pravidla. Pøesto pomocí urèitých
transformací mù¾eme pøevést v¹echny L-atributové de�nice zalo¾ené na LL(1) gramatikách do
tvaru, který lze metodou zdola nahoru implementovat. Tyto transformace lze rovnì¾ pou¾ít i na
nìkteré (ov¹em ne v¹echny) de�nice zalo¾ené na LR(1) gramatikách.

První u¾iteènou transformací je odstranìní sémantických akcí, které jsou uvnitø pravidla.
Tato transformace vkládá do pùvodní gramatiky tzv. marker, nonterminální symbol generující
prázdný øetìzec �. Ka¾dou sémantickou akci, která je uvnitø pravé strany pravidla, nahradíme
novým markerem M a pùvodní sémantickou akci pøidáme na konec pravidla M ! �.

Pøíklad 4.12. Pøekladové schéma z pøíkladu 4.10 mù¾eme pøevést do tvaru

E ! T R

R ! + M R1 j �

T ! num fprint(num:val) g

M ! � fprint(0+0)g

který je ekvivalentní pùvodnímu, tj. obì gramatiky pøijímají stejný jazyk a pro v¹echny vstupní
øetìzce se sémantické akce provedou v¾dy ve stejném poøadí. Sémantické akce jsou nyní na
koncích pravidel, tak¾e je mù¾eme provést bezprostøednì pøed redukcí.
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procedure E(var val: integer);

var val1: integer;

begin

T(val1);

R(val1, val)

end;

procedure R(i: integer; var s: integer);

var op: char;

val: integer;

begin

if sym in ['+', '-'] then begin

op := lexop;

T(val1);

if op = '+' then

R(i + val1, s)

else

R(i - val1, s)

end

else

s := i

end;

procedure T(var val: integer);

begin

if sym = NUM then begin

val := lexival;

sym := lex

end

else

error;

end;

Obr. 4.13: Implementace pøekladového schematu rekurzivním sestupem

Pokud pracujeme s dìdiènými atributy, mù¾eme vyu¾ít toho, ¾e bìhem analýzy nonterminálu
Y v pravidle A ! XY jsou na zásobníku stále k dispozici atributy symbolu X. Pokud je
napøíklad dìdièný atribut Y:i symbolu i de�nován pravidlem Y:i := X:s, kde X:s je atribut
symbolu X, mù¾eme místo hodnoty Y:i v¹ude pou¾ít X:s. Dùle¾ité je, aby tento atribut byl
v zásobníku v¾dy na stejném místì.

Pøíklad 4.13. Uva¾ujme následující pøekladové schéma pro deklarace promìnných typu
integer a real.
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D ! T f L:in := T:type g
L

T ! int f T:type := integer g
T ! real f T:type := real g
L ! fL1:in := L:in g

L1 ; id f addtype(id:entry; L:in) g
L ! id f addtype(id:entry; L:in) g

V okam¾iku redukce libovolné pravé strany nonterminálu L je na zásobníku symbol T bez-
prostøednì pøed touto pravou stranou. Místo atributu L:in, který je de�nován kopírovacím
pravidlem L:in := T:type, tedy mù¾eme pou¾ít pøímo atributu T:type. Uvedené schéma mù¾eme
implementovat pomocí atributového zásobníku val tak, jak ukazuje obr. 4.14. Stejnì jako na obr.
4.8 promìnná top obsahuje souèasný index vrcholu zásobníku a ntop index vrcholu zásobníku
po provedení redukce.

PRAVIDLO SÉMANTICKÁ AKCE
D ! T L ;
T ! int val[ntop] := integer
T ! real val[ntop] := real
L! L ; id addtype(val[top]; val[top � 3])
L! id addtype(val[top]; val[top � 1])

Obr. 4.14: Implementace dìdièných atributù pøi analýze zdola nahoru

Pou¾íváme-li pro generování syntaktického analyzátoru programu yacc, mù¾eme k atributùm
symbolù, které le¾í na zásobníku pøed pravou stranou redukovaného pravidla, pøistupovat stejnì
jako k atributùm symbolù redukovaného pravidla pomocí zápisu $i, kde i je index symbolu. Tento
index je roven nule pro první symbol pøed redukovanou pravou stranou, -1 pro pøedcházející atd.
Schéma z pøíkladu 4.13 tedy mù¾eme pro yacc zapsat tak, jak ukazuje obr. 4.15.

%term INT REAL ID

%%

D : T L ;

T : INT f $$ = integer; g
| REAL f $$ = real; g ;

L : L , ID f addtype($3, $0); g
| ID f addtype($1, $0); g ;

Obr. 4.15: Pou¾ití dìdièných atributù v zápisu pro yacc

V pøípadì, ¾e pou¾íváme atributy rùzných typù, nedovede yacc odvodit sám typ atributu,
který nepatøí symbolu v pravidle, a je tedy tøeba tento typ uvést explicitnì zápisem $<typ>i.
Yacc také umo¾òuje zápis sémantických akcí na libovolné místo pravé strany pravidla; pøípad-
nou transformaci nahrazením sémantické akce markerem provede automaticky. Opìt pokud má
taková vnitøní akce syntetizovaný atribut a pou¾íváme-li typovaných atributù, je tøeba uvést
typ pøi v¹ech odkazech na tento atribut.
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Tabulka symbolù

V tabulce symbolù se uschovávají informace o pojmenovaných objektech, deklarovaných expli-
citnì (u¾ivatelské typy, promìnné, procedury, návì¹tí atd.) nebo implicitnì (standardní typy,
procedury a funkce, pomocné promìnné vytvoøené pøekladaèem atd.). Tyto informace se vyu¾í-
vají zejména k následujícím úèelùm:

� øe¹ení kontextových vazeb v programu (vztah mezi deklarací a pou¾itím objektu), které
nelze popsat bezkontextovou gramatikou,

� provádìní typové kontroly a

� generování intermediárního a cílového kódu.

Jednotlivé atributy objektù v tabulce symbolù jsou dány buï zdrojovým jazykem (napø. jméno,
druh, typ, poèet parametrù procedury) nebo cílovým jazykem (napø. velikost, adresa).

Tabulka symbolù se mù¾e vytváøet buï bìhem sémantické analýzy a generování mezikódu |
v tom pøípadì pøedává lexikální analyzátor v¹echna jména jako øetìzce znakù, | nebo se mù¾e
vytváøet ji¾ bìhem lexikální analýzy, kdy jsou jména objektù reprezentována v prùbìhu celého
pøekladu pouze jako ukazatele do tabulky. Samozøejmì ve druhém pøípadì musí sémantická ana-
lýza doplnit do tabulky zbývající údaje, které nemohou být po lexikální analýze je¹tì známé. Pøi
jednoprùchodovém pøekladu mù¾e lexikální analyzátor pøímo vyhledávat nalezené identi�kátory
v tabulce a umo¾nit syntaktické analýze vyu¾ívat pro rozhodování nìkterých kontextovì závis-
lých informací, napø. místo symbolu pro identi�kátor vrátit speciální symbol pro identi�kátor
promìnné nebo procedury. Taková interakce lexikálního analyzátoru s tabulkou symbolù mù¾e
vést ke zjednodu¹ení gramatiky a zlep¹ení detekce a zotavení se po kontextovì závislých chybách,
na druhé stranì se ale sni¾uje modularita pøekladaèe.

5.1 Informace v tabulce symbolù

Kromì jmen objektù obsahuje tabulka symbolù | jak ji¾ bylo uvedeno na zaèátku této ka-
pitoly | dal¹í informace potøebné pro èinnost pøekladaèe. Strukturu tìchto informací mù¾eme
vyjádøit speciálním grafem, pøevzatým z teorie databázových systémù, tzv. E{R grafem (Entity{
Relationship Graph | viz [9]). Tento graf vyjadøuje sémantické vztahy mezi jednotlivými ob-
jekty a dá se v pøekladaèi pøímo implementovat pomocí dynamických datových struktur, jak si
dále uká¾eme. E{R graf má pøi pøekladu mnohem ¹ir¹í pou¾ití ne¾ jen pro popis informací v
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tabulce symbolù, ve skuteènosti umo¾òuje de�novat úplný sémantický model programu, kterým
mù¾eme reprezentovat jak deklarace, tak i pøíkazy nebo výrazy v programu (viz èlánek 8.1.1).

E{R graf je tvoøen dvìma mno¾inami uzlù. Jedna mno¾ina uzlù pøedstavuje základní séman-
tické entity (pojmenované objekty, typy, pøíkazy, výrazy atd.) a druhá mno¾ina uzlù pøedstavuje
atributy entit. Hrany spojující jednotlivé entity vyjadøují relace mezi entitami. Relace mohou
být typu 1:1 (napø. relace \typ promìnné" pøiøazuje entitì \promìnná" její právì jeden typ)
nebo typu 1:N (napø. relace \parametr procedury" pøiøazuje entitì \procedura" uspoøádanou
mno¾inu objektù, reprezentujících její parametry). Atributy jsou spojeny hranami s uzly, k nim¾
patøí (napø. entita \promìnná" mù¾e mít jako atribut svou relativní adresu).

Gra�cky budeme entity znázoròovat obdélníky, relace 1:1 slab¹ími, relace 1:N silnìj¹ími ¹ip-
kami a atributy malými krou¾ky spojenými s entitami hranou. Jeden atribut mù¾e odli¹ovat
rùzné varianty jediné entity (napø. \objekt" mù¾e být \promìnná", \procedura", \návì¹tí" atd.)
| v tom pøípadì tyto varianty nakreslíme jako samostatné entity spojené se spoleènou èástí
teèkovanými èarami.

Pøíklad 5.1. Obr. 5.1 pøedstavuje èást E{R grafu pro pojmenované objekty v jazyce Pascal.
Tabulka symbolù bude v tomto pøípadì uchovávat informace o entitách OBJECT, jejich¾ atribut
name bude pøedstavovat vyhledávací klíè. Objekty mohou být konstanty, typy, funkce nebo
promìnné, pøièem¾ atribut name pøedstavuje jméno pojmenovaného objektu a atribut op rozli¹uje
druh objektu. V¹echny uvedené objekty mají relací 1:1 de�nován typ, funkce má navíc seznam
parametrù reprezentovaný relací f param typu 1:N.

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

Dal¹í entitou, která se na obr. 5.1 pou¾ívá, je TYPE, reprezentující datový typ. Pro tuto entitu
mù¾eme vytvoøit stejným postupem graf, jeho¾ èást je na obr. 5.2.

Implementace E{R grafu pomocí dynamických datových struktur je ji¾ jednoduchá. Ka¾dou
entitu budeme reprezentovat jedním záznamem, který bude obsahovat spoleèné atributy a relace
a pøípadnì seznam jednotlivých variant této entity. Vazby typu 1:1 mù¾eme de�novat jako
ukazatele na pøíslu¹né typy entit, vazby 1:N jako ukazatele na první polo¾ku seznamu entit.
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Obr. 5.2: E{R graf pro datové typy jazyka Pascal

Pøíklad 5.2. Entitu OBJECT z pøíkladu 5.1 mù¾eme v Pascalu reprezentovat následujícími
datovými typy:

type

Objects = ( O CON, O TYP, O FUN, O VAR );

ObjList = record

ent: �ObjEnt;

next: �ObjList;

end;

ObjEnt = record

name: String;

case op: Objects of

O CON: ( c value: Value;

c type: �TypeEnt );

O TYP: ( t type: �TypeEnt );

O FUN: ( f level: Integer;

f type: �TypeEnt;

f param: �ObjList );

O VAR: ( v level: Integer;

v addr: Integer;

v type: �TypeEnt );

end;

TypeEnt = ...

Pøi dal¹ím zpracování takto reprezentovaného modelu deklarací je tøeba mít stále na pamìti, ¾e
výsledná datová struktura | i kdy¾ se to tak jeví z uvedených pøíkladù | nemusí být stromová.
Napøíklad samotná reprezentace datového typu ObjList vede k cyklu v grafu (obsahuje ukazatel
sama na sebe). Pro prùchod sémantickým grafem se proto musejí vyu¾ívat ponìkud upravené
algoritmy pro zpracování stromù.
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5.2 Organizace tabulky symbolù

5.2.1 Operace nad tabulkou symbolù

Dvì nejbì¾nìji provádìné operace nad tabulkou symbolù jsou operace vkládání (insertion) a
vyhledávání (lookup, retrieval).

Operace vkládání do tabulky obecnì nejprve zjistí, zda ukládaná hodnota klíèe (v tomto
pøípadì objekt se stejným jménem) ji¾ v tabulce není. Pokud ne, vytvoøí se nový záznam a
zaøadí se do tabulky. V opaèném pøípadì se mù¾e nahlásit chyba, napø. \vícenásobnì deklarovaný
identi�kátor." U nìkterých jazykù v¹ak nalezení jména v tabulce nemusí znamenat chybový stav,
napø. v následujících pøípadech:

� deklarace procedury v Pascalu, její¾ záhlaví u¾ bylo uvedeno døíve s direktivou forward,

� deklarace objektu, který byl u¾ v programu pou¾it, a kterému byly pøidìleny implicitní
atributy (napø. funkce nebo návì¹tí pøíkazu v jazyce C).

Operace vyhledání v tabulce obvykle vrátí informaci o tom, zda se objekt s po¾adovaným
jménem v tabulce nachází, a v pøípadì, ¾e ano, vrátí rovnì¾ nalezený objekt. Pokud objekt v ta-
bulce není a zdrojový jazyk umo¾òuje implicitní deklarace, vytvoøí se nový objekt s implicitními
atributy, zaøadí se do tabulky a vrátí se stejnì, jako by v tabulce ji¾ byl.

V následujících odstavcích provedeme pouze pøehled nejpou¾ívanìj¹ích metod. Implementace
konkrétních algoritmù byla náplní kursu Programovací techniky (viz [8]).

5.2.2 Implementace tabulek pro jazyky bez blokové struktury

Pro jazyky bez blokové struktury vystaèíme s jediným adresovým prostorem pro v¹echny po-
lo¾ky. Nìkteré z dále uvedených metod se rovnì¾ pou¾ívají pro vyhledávání v tabulce. Základní
implementaèní metody jsou:

� Neseøazené tabulky. Neseøazené tabulky (pole, seznamy) jsou z hlediska implementace nej-
jednodu¹¹í. Polo¾ky do nich vkládáme v tom poøadí, jak jsou deklarované. Ukládání i
vyhledávání má v¹ak èasovou nároènost O(n), kde n je poèet polo¾ek v tabulce. Tato
organizace se dá pou¾ít pouze tehdy, oèekáváme-li malý poèet polo¾ek.

� Seøazené tabulky s binárním vyhledáváním. Pou¾ijeme-li pro tabulku symbolù seøazené
pole, mù¾eme sní¾it èasovou nároènost vyhledávání na O(log2 n), ov¹em nezmìní se èasová
nároènost vkládání, nebo» musíme stále zaji¹»ovat seøazení tabulky. Binární vyhledávání
v seøazeném poli je výhodné právì pro tabulky klíèových slov, které jsou statické.

� Stromovì strukturované tabulky. Stromové uspoøádání tabulky symbolù redukuje dobu
vkládání na O(log2 n). Doba vyhledávání se pohybuje mezi O(n) a O(log2 n), v závislosti
na struktuøe stromu. Tato doba je konstantní pro optimálnì vyvá¾ené stromy, které v¹ak
vy¾adují znaènì slo¾ité algoritmy vkládání. Proto se velmi èasto pou¾ívají rùzná subopti-
mální øe¹ení, nejèastìji AVL stromy.

� Tabulky s rozptýlenými polo¾kami. Z hlediska doby vyhledávání jsou nejvýhodnìj¹ím øe¹e-
ním tabulky s rozptýlenými polo¾kami, u nich¾ doba vyhledávání je do znaèné míry nezá-
vislá na poètu záznamù v tabulce (závislost se projevuje a¾ pøi vysokém zaplnìní, kterému
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se dá pøedejít vhodnou volbou velikosti tabulky). Nevýhody této organizace jsou pøede-
v¹ím v problematickém o¹etøení pøeplnìní tabulky, velkých nárocích na pamì» a v tom, ¾e
tabulka neumo¾òuje systematický prùchod polo¾kami v abecedním poøadí.

5.2.3 Implementace blokovì strukturované tabulky symbolù

Pro jazyky s blokovou strukturou jako Pascal, C nebo Modula-2 musí být k dispozici je¹tì
dal¹í dvì operace, které oznaèíme jako tabopen a tabclose. Operace tabopen se volá v¾dy
na zaèátku nového bloku deklarací a operace tabclose na konci bloku. Tyto operace zaji¹»ují
rozli¹ování jednotlivých úrovní deklarací a umo¾òují uchovávat v tabulce nìkolik rùzných objektù
oznaèených stejnými jmény za pøedpokladu, ¾e byly deklarovány na rùzných úrovních. Operace
vkládání a vyhledávání musejí proto splòovat je¹tì tyto dodateèné podmínky:

� pøi vkládání se pracuje pouze s naposledy otevøenou úrovní tabulky, pøípadné dal¹í výskyty
tého¾ jména na nìkteré ni¾¹í úrovni se neberou v úvahu;

� pøi vyhledávání se prohledávají postupnì v¹echny úrovnì tabulky od nejvy¹¹í úrovnì k nej-
ni¾¹í a vrátí se objekt odpovídající prvnímu nalezenému výskytu hledaného jména.
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Obr. 5.3: Pøíklad zásobníkové organizace tabulky symbolù s blokovou strukturou

Implementace blokovì strukturované tabulky symbolù je obvykle zalo¾ena na nìkteré z me-
tod, které byly uvedeny v pøedchozím odstavci. Vzhledem k tomu, ¾e ka¾dá úroveò tabulky
symbolù se uzavírá a¾ tehdy, jsou-li uzavøené v¹echny vnoøené úrovnì, je pøirozenou reprezen-
tací blokovì strukturované tabulky zásobník. V praxi se nejèastìji u¾ívají tyto kombinace:

� Zásobníková tabulka symbolù. Jde o nejjednodu¹¹í organizaci tabulky, kdy jsou záznamy
jednodu¹e umis»ovány na vrchol zásobníku tak, jak pøichásejí jednotlivé deklarace symbolù.
Kromì zásobníku polo¾ek se je¹tì udr¾uje zásobník indexù úrovní, který ukazuje odkaz
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v¾dy na první polo¾ku dané úrovnì (viz obr. 5.3). Operace tabopen pouze ulo¾í na jeho
vrchol souèasný index vrcholu zásobníku polo¾ek a operace tabclose vrátí index zásobníku
polo¾ek na hodnotu, která le¾í na vrcholu zásobníku indexù. Pøi vyhledávání se prochází
zásobník od vrcholu smìrem zpìt, pøi ukládání se hledají pøípadné pøedchozí výskyty
jména pouze na vrcholu zásobníku, a¾ po naposledy ulo¾ený index. Tato organizace je velmi
podobná nesetøídìné tabulce symbolù vèetnì jejích nevhodných èasových charakteristik,
proto se dá pou¾ít pouze tam, kde se neoèekává velký poèet ukládaných polo¾ek.
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Obr. 5.4: Pøíklad stromovì organizované tabulky symbolù s blokovou strukturou

� Kombinace zásobníku a stromu. Pøi této organizaci udr¾ujeme podobnì jako v pøedchozím
pøípadì zásobník otevøených úrovní tabulky symbolù, ov¹em tento zásobník nyní bude
obsahovat odkazy na koøenové uzly stromù pro jednotlivé úrovnì (viz obr. 5.4). Ka¾dé
otevøené úrovni nyní pøíslu¹í samostatná tabulka symbolù, organizovaná jako strom. Pøi
vkládání se pracuje pouze se stromem, na který ukazuje polo¾ka na vrcholu zásobníku
úrovní, pøi vyhledávání se postupnì procházejí jednotlivé úrovnì poèínaje naposledy ote-
vøenou úrovní. Tato metoda je zvlá¹tì vhodná pro velký poèet polo¾ek v tabulce, pokud
jsme omezováni velikostí pamìti.

� Kombinace zásobníku a tabulky s rozptýlenými polo¾kami. Pou¾ití tabulky s rozptýlenými
polo¾kami pro blokovì strukturované jazyky není pøíli¹ zøejmé, tento typ tabulky neza-
chovává poøadí polo¾ek a nemù¾e samostatnì zajistit urèitý zpùsob procházení tabulkou.
Je v¹ak mo¾né pou¾ít oddìlený prostor pro polo¾ky a vlastní tabulku organizovat pouze
jako tabulku ukazatelù na polo¾ky (viz obr. 5.5). V tom pøípadì mù¾eme podobnì jako
v první uvedené metodì ukládat do zásobníku index první pøidìlené polo¾ky ka¾dé otevøené
úrovnì. Tím máme k dispozici informaci o pøíslu¹nosti polo¾ek tabulky do jednotlivých
blokù, kterou mù¾eme vyu¾ít pøi vyhledávání a vkládání. Operace tabclose kromì toho,
¾e obnoví index vrcholu zásobníku polo¾ek, musí rovnì¾ odstranit v¹echny pøíslu¹né od-
kazy a nahradit je pøíznaky neplatné polo¾ky (ru¹ením polo¾ek v tabulce s rozptýlenými
polo¾kami se zabývá uèební text [8]). Tato metoda vy¾aduje pøi vkládání a vyhledávání
projít celým øetìzcem synonym a vyhledat v nìm v¹echny výskyty tého¾ jména.

� Jednoúrovòová blokovì strukturovaná tabulka symbolù. Pravdìpodobnì nejefektivnìj¹í va-
riantou blokovì strukturované tabulky symbolù s rozptýlenými polo¾kami vyu¾ívá zásob-
níku pro ukládání v¹ech existujících deklarací konkrétního identi�kátoru (viz 5.6), zatímco
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Obr. 5.5: Pøíklad blokovì strukturované tabulky s rozptýlenými polo¾kami

hlavní vyhledávací mechanismus je implementován jedinou spoleènou vyhledávací tabul-
kou pro v¹echny úrovnì. Je-li pøi operaci vkládání v tabulce nalezena polo¾ka se shodným
jménem, av¹ak deklarovaná v nadøazené úrovni, pøidá se do tabulky nová polo¾ka, na kte-
rou se pøesmìruje pùvodní odkaz, a do nové polo¾ky se uschová adresa zakryté polo¾ky.
Tím se pøi vyhledávání zajistí, ¾e budou pøístupná pouze ta jména, která jsou zároveò
dostupná na souèasné úrovni deklarací v programu. Operace tabclose musí v tabulce
vyhledat v¹echny polo¾ky patøící do právì uzavírané úrovnì, obnovit odkazy na zakrytá
jména, pøípadnì zcela z tabulky odstranit odkazy na jména, která nebyla deklarována
v ¾ádném nadøazeném bloku. Podobná organizace se dá vyu¾ít i pro implementaci tabulky
pomocí binárních vyhledávacích stromù. Její hlavní výhoda je v tom, ¾e doba vyhledávání
není závislá na deklaraèní úrovni hledaného jména (vyhledávání probíhá paralelnì na v¹ech
úrovních).
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Struktura programu v dobì bìhu

Je¹tì ne¾ zaèneme uva¾ovat generování kódu, musíme de�novat vztah mezi statickým zdrojovým
textem programu a akcemi, které se musejí provést v dobì bìhu programu. Bìhem zpracování
mù¾e toté¾ jméno ve zdrojovém textu oznaèovat rùzné objekty na cílovém poèítaèi. Tato kapitola
se bude zabývat vztahem mezi jmény a datovými objekty.

Pøidìlování a uvolòování pamìti pro datové objekty má na starosti systém øízení programu
v dobì bìhu (run-time system), tvoøený podprogramy zavádìnými spoleènì s cílovým programem.
Návrh øídicího systému je silnì ovlivòován sémantikou procedur. V této kapitole se budeme
zabývat technikami, které jsou vyu¾itelné pro jazyky jako je C, Pascal nebo Modula-2.

Ka¾dé provedení procedury nazýváme její aktivací. Je-li procedura rekurzivní, mù¾e v jed-
nom okam¾iku existovat zároveò nìkolik jejích aktivací. Ka¾dé volání procedury v Pascalu vede
k aktivaci, která mù¾e manipulovat s datovými objekty pøidìlenými speciálnì pro její potøebu.

Reprezentace datových objektù v dobì bìhu je dána jejich typem. Èasto lze elementární
datové typy jako jsou znaky, celá a reálná èísla reprezentovat na cílovém poèítaèi ekvivalentními
datovými objekty. Slo¾ené datové typy jako jsou pole, øetìzce a struktury, se obvykle reprezentují
jako kolekce primitivních objektù.

6.1 Podprogramy

Vìt¹ina souèasných procedurálních programovacích jazykù umo¾òuje vytváøení strukturovaných
programù, ve kterých je základním pojmem podprogram jako samostatná programová jednotka,
pøedstavující abstrakci nìjaké akce. Abychom byli konkrétní, budeme pøedpokládat, ¾e zdrojový
program je tvoøen procedurami a funkcemi jako v Pascalu.

6.1.1 Statická a dynamická struktura podprogramù

De�nice podprogramu je deklarace, která ve své nejjednodu¹¹í formì vá¾e identi�kátor s pøíka-
zem. Tento identi�kátor je jméno podprogramu a pøíkaz je tìlo podprogramu. Napøíklad úsek
programu v Pascalu na obr. 6.1 obsahuje na øádcích 3{9 de�nici podprogramu se jménem fib;
tìlo podprogramu je na øádcích 5{8. Podprogramy, které vracejí hodnotu, se nazývají funkce,
ostatní podprogramy se nazývají procedury. Celý program lze rovnì¾ chápat jako podprogram
volaný programy operaèního systému poèítaèe.

Vyskytne-li se jméno podprogramu uvnitø proveditelného pøíkazu, øíkáme, ¾e se podprogram
v tomto bodì volá. Volání podprogramu provede jeho tìlo. Hlavní program na øádcích 16{19

129
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(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;

(10) procedure printtab(n: integer);

(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 èísel

v obr. 6.1 volá na øádku 18 proceduru printtab. Volání procedur má obvykle charakter pøíkazu,
zatímco volání funkcí se vyskytuje jako souèást výrazu.

Nìkteré identi�kátory v de�nici podprogramu jsou speciální a nazývají se formální parametry
podprogramu. Identi�kátor n je formálním parametrem procedury fib. Volanému podprogramu
mù¾eme pøedat argumenty, nazývané také skuteèné parametry; tyto argumenty nahrazují for-
mální parametry podprogramu v jeho tìle. Vztahem mezi skuteènými a formálními argumenty
se budeme zabývat v èlánku 6.5. Na øádku 14 v obr. 6.1 je volání fib se skuteèným parametrem
i.

Ka¾dé provedení tìla podprogramu nazýváme aktivací podprogramu. Doba ¾ivota aktivace
podprogramu p je posloupnost krokù mezi prvním a posledním krokem provádìní tìla podpro-
gramu, vèetnì èasu stráveného provádìním podprogramù volaných z p, jimi volaných podpro-
gramù atd.

Jsou-li a a b aktivace podprogramù, potom jejich doby ¾ivota se buï nepøekrývají, nebo jsou
do sebe zanoøené. To znamená, ¾e zaène-li b je¹tì pøed ukonèením a, musí øízení opustit b døíve
ne¾ a. Tato vlastnost se dá vyu¾ít pøi pøidìlování prostoru pro lokální promìnné podprogramù
na zásobníku. Podprogram je rekurzivní, jestli¾e jeho nová aktivace mù¾e zaèít je¹tì pøedtím,
ne¾ se ukonèí jeho døívìj¹í aktivace.

Podprogramy pøedstavují prostøedek pro strukturalizaci programu. Na tuto strukturalizaci
mù¾eme pohlí¾et ze dvou stran: jako na statické èlenìní textu programu do samostatných jed-
notek, nebo jako na hierarchii aktivních podprogramù v dobì bìhu programu.

V jazycích jako je Pascal nebo Modula-2 mohou být uvnitø podprogramù deklarovány dal¹í
podprogramy, které jsou v nich lokální. Ka¾dý podprogram má pøidìleno èíslo odpovídající jeho
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statické úrovni zanoøení. Hlavní program má statickou úroveò 0, podprogramy v nìm deklaro-
vané úroveò 1 atd. Napøíklad v¹echny funkce v jazyce C mají statickou úroveò 1.

Pøi bìhu pøelo¾eného programu dochází k volání jednotlivých podprogramù, které de�nuje
implicitnì dynamickou úroveò zanoøení. Dynamickou strukturu programu mù¾eme znázornit
aktivaèním stromem, pro který platí následující pravidla:

1. ka¾dý uzel reprezentuje aktivaci podprogramu,

2. koøen reprezentuje aktivaci hlavního programu,

3. uzel a je pøímým pøedchùdcem uzlu b, právì kdy¾ se øízení pøedává z aktivace b do a,

4. uzel a je uveden vlevo od uzlu b, právì kdy¾ doba ¾ivota a pøedchází dobu ¾ivota b.

Dynamická úroveò zanoøení konkrétní aktivace podprogramu je potom rovna vzdálenosti pøí-
slu¹ného uzlu od koøene aktivaèního stromu.

Pøíklad 6.1. Aktivaèní strom na obr. 6.2 byl vytvoøen pro program table z obr. 6.1 pro
vstupní hodnotu max rovnou 4. Koøen stromu je tvoøen hlavním programem, pod ním¾ následuje
aktivace procedury printtab a dále jednotlivá rekurzivní volání funkce fig.

Obr. 6.2: Aktivaèní strom

Pøi bìhu programu má ka¾dá aktivace podprogramu obvykle k dispozici vlastní oblast pamìti
pro lokální promìnné a dal¹í pomocné údaje (obsah registrù v okam¾iku volání, návratová adresa
z podprogramu apod.). Tato oblast pamìti se nazývá aktivaèní záznam podprogramu. Aktivaèní
záznamy mohou mít v pøípadì, ¾e zdrojový jazyk neumo¾òuje rekurzivní volání, pøidìlenu sta-
tickou oblast pamìti nebo se mohou uchovávat v zásobníku. Pøi volání podprogramu se na
vrchol øídicího zásobníku ulo¾í nový aktivaèní záznam, který se odstraní pøi návratu zpìt. Je-li
na vrcholu øídicího zásobníku aktivaèní záznam pro uzel n aktivaèního stromu, potom zbytek
zásobníku obsahuje aktivaèní záznamy v¹ech nadøazených uzlù v cestì od koøene k uzlu n. Blí¾e
se budeme organizací pamìti v dobì bìhu zabývat v dal¹ím èlánku.

6.2 Organizace pamìti

Pøelo¾ený program dostane od operaèního systému poèítaèe k dispozici blok pamìti, který obecnì
mù¾e být rozdìlen na následující èásti:

� vygenerovaný cílový kód,
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� statická data,

� øídicí zásobník,

� hromada.

Velikost vygenerovaného kódu je známa ji¾ v dobì pøekladu, tak¾e jej mù¾e pøekladaè umís-
tit do staticky de�nované oblasti, obvykle na zaèátek pøidìleného pamì»ového prostoru. Rovnì¾
velikost statických datových objektù mù¾e být známa ji¾ v dobì pøekladu a pøekladaè je mù¾e
umístit za program nebo ulo¾it dokonce jako souèást programu. Napøíklad v jazyce Fortran lze
v¹em promìnným vyhradit prostor ve statické oblasti pamìti, nebo» neumo¾òuje rekurzivní vo-
lání podprogramù a pracuje pouze s daty, jejich¾ umístìní lze de�novat staticky v dobì pøekladu.

Jazyky umo¾òující rekurzivní volání procedur (C, Pascal) vyu¾ívají pro aktivace podpro-
gramù øídicího zásobníku, do kterého se ukládají jednotlivé aktivaèní záznamy. Strukturou ak-
tivaèního záznamu se budeme zabývat pozdìji.

Pro úèely dynamického pøidìlování pamìti (explicitnì vy¾ádaného voláním pøíslu¹ných funkcí
nebo implicitnì pøi pøidìlování pamìti napøíklad pro pole s dynamickými rozmìry) se pou¾ívá
zvlá¹tní èást pamìti zvané hromada. Vzhledem k tomu, ¾e se velikosti pou¾ité èásti pamìti pro
zásobník a hromadu v prùbìhu èinnosti programu mohou znaènì mìnit, je výhodné pro obì
èásti vyu¾ít opaèné konce spoleèné èásti pamìti | viz obr. 6.3. Nedostatek pamìti se rozpozná
tehdy, jestli¾e ukazatel konce nìkteré oblasti pøekroèí hodnotu ukazatele konce druhé oblasti.

Obr. 6.3: Organizace pamìti pøi bìhu programu

6.3 Strategie pøidìlování pamìti

Pro datové oblasti, jimi¾ jsme se zabývali v pøedchozím èlánku, se pou¾ívají následující hlavní
metody pøidìlování pamìti:

� statické pøidìlení pamìti v dobì pøekladu,

� pøidìlování pamìti na zásobníku a
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� pøidìlování pamìti z hromady.

V dal¹ích odstavcích se zamìøíme na pøidìlování pamìti pro aktivaèní záznamy podprogramù.

6.3.1 Statické pøidìlování

Pøi statickém pøidìlování pamìti jsou v¹em objektùm v programu pøidìleny adresy ji¾ v dobì
pøekladu. Pøi kterémkoliv volání podprogramu jsou jeho lokální promìnné v¾dy na stejném místì,
co¾ umo¾òuje zachovávat hodnoty lokálních promìnných nezmìnìné mezi rùznými aktivacemi
podprogramu. Statická alokace promìnných v¹ak klade na zdrojový jazyk urèitá omezení. Údaje
o velikosti a poètu v¹ech datových objektù musejí být známy ji¾ v dobì pøekladu, rekurzivní
podprogramy mají velmi omezené mo¾nosti, nebo» v¹echny aktivace podprogramu sdílejí tyté¾
promìnné, a koneènì nelze vytváøet dynamické datové struktury.

Jedním z jazykù, které pou¾ívají statické pøidìlování pamìti, je Fortran. Program ve Fortranu
se skládá z hlavního programu, podprogramù a funkcí. Aktivaèní záznamy podprogramù mohou
být umístìny dokonce pøímo v kódu, co¾ se pou¾ívalo bì¾nì u star¹ích poèítaèù.

6.3.2 Pøidìlování na zásobníku

Pøidìlování pamìti pro aktivaèní záznamy na zásobníku se pou¾ívá bì¾nì u jazykù, které umo¾-
òují rekurzivní volání podprogramù nebo které pou¾ívají staticky do sebe zanoøené podprogramy.
Pamì» pro lokální promìnné je pøidìlena pøi aktivaci podprogramu v¾dy na vrcholu zásobníku
a pøi návratu je opìt uvolnìna. To ale zároveò znamená, ¾e hodnoty lokálních promìnných se
mezi dvìma aktivacemi podprogramu nezachovávají.

Pøi implementaci pøidìlování pamìti na zásobníku bývá jeden registr vyhrazen jako ukazatel
na zaèátek aktivaèního záznamu na vrcholu zásobníku. Vzhledem k tomuto registru se pak
poèítají v¹echny adresy datových objektù, které jsou umístìny v aktivaèním záznamu. Naplnìní
registru a pøidìlení nového aktivaèního záznamu je souèástí volací posloupnosti, obnovení stavu
pøed voláním se provádí bìhem návratové posloupnosti. Volací (a návratové) posloupnosti se
od sebe v rùzných implementacích li¹í. Jejich èinnost bývá rozdìlena mezi volající a volaný
program; obvykle volající program urèí adresu zaèátku nového aktivaèního záznamu (k tomu
potøebuje znát velikost záznamu vlastního), pøesune do nìj pøedávané argumenty a spustí volaný
podprogram zároveò s ulo¾ením návratové adresy do urèitého registru nebo na známé místo
v pamìti. Volaný podprogram nejprve uschová do svého aktivaèního záznamu stavovou informaci
(obsahy registrù, stavové slovo procesoru, návratovou adresu), inicializuje svá lokální data a
pokraèuje zpracováním svého tìla. Pøi návratu opìt volaný podprogram ulo¾í hodnotu výsledku
do registru nebo do pamìti, obnoví uschovanou stavovou informaci a provede návrat do volajícího
programu. Ten si pøevezme návratovou hodnotu a tím je volání podprogramu ukonèeno. Na obr.
6.4 je uveden stav øídicího zásobníku pøi vyhodnocování nejlevìj¹ího koncového uzlu aktivaèního
stromu z obr. 6.2.

Umo¾òuje-li zdrojový jazyk pøedávat podprogramùm datové struktury, jejich¾ velikost není
známa v dobì pøekladu (napø. pole, jeho¾ poèet prvkù je dán hodnotou jiného parametru), je
tøeba uvedenou strategii ponìkud modi�kovat. V èásti aktivaèního záznamu, kde jsou umístìny
parametry, se vyhradí pouze místo pro deskriptor objektu s ukazatelem na jeho skuteènou hod-
notu a pøípadnì je¹tì dal¹ími informacemi, a pro vlastní objekt se vyhradí místo samostatnì
a¾ za v¹emi polo¾kami s pevnou délkou. K hodnotì objektu se pak pøistupuje nepøímo pøes
deskriptor.
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Obr. 6.4: Øídicí zásobník

6.3.3 Pøidìlování z hromady

Strategie pøidìlování na zásobníku je nepou¾itelná, pokud mohou hodnoty lokálních promìnných
pøetrvávat i po ukonèení aktivace, pøípadnì pokud aktivace volaného podprogramu mù¾e pøe¾ít
aktivaci volajícího. V tìchto pøípadech pøidìlování a uvolòování aktivaèních záznamù se mohou
pøekrývat, tak¾e nemù¾eme pamì» organizovat jako zásobník.

Aktivaèní záznamy se mohou v tìchto nejobecnìj¹ích situacích pøidìlovat z volné oblasti
pamìti (hromady), která se jinak pou¾ívá pro dynamické datové struktury vytváøené u¾ivate-
lem. Pøidìlené aktivaèní záznamy se uvolòují a¾ tehdy, pokud se ukonèí aktivace pøíslu¹ného
podprogramu nebo pokud u¾ nejsou lokální data potøebná.

Pøi pou¾ití této strategie se pro vlastní pøidìlování a uvolòování pamìti pou¾ívají stejné
techniky jako pro dynamické promìnné.

6.4 Metody pøístupu k nelokálním objektùm

V pøedchozích odstavcích jsme se zabývali rùznými metodami pøidìlování pamìti pro lokální
data podprogramù. Nebrali jsme v¹ak do úvahy existenci globálních dat | globálních dato-
vých objektù pøístupných v rámci celého programu, pøípadnì lokálních promìnných ve staticky
nadøazených podprogramech.

Data, která jsou globální v celém programu, mají charakter statických dat a mù¾e být pro
nì pou¾ito techniky statického pøidìlování pamìti. Adresy tìchto objektù jsou známy ji¾ v dobì
pøekladu. Napøíklad v jazyce C existují pouze globální data a lokální data jednotlivých funkcí,
které do sebe nemohou být staticky zanoøené.

Pro podprogramy, které jsou staticky zanoøené do jiných podprogramù, musíme zajistit mo¾-
nost pøístupu k lokálním promìnným nadøazených blokù, tj. k jejich aktivaèním záznamùm.
Nejjednodu¹¹ím øe¹ením je roz¹íøení aktivaèního záznamu o ukazatel na aktivaèní záznam bez-
prostøedního staticky nadøazeného podprogramu (pøístupový ukazatel). Odkazuje-li se pøíkaz
v proceduøe p na statické úrovni np na promìnnou a na statické úrovni na, se musí nejprve
projít np � na pøístupovými ukazateli, èím¾ získáme adresu aktivaèního záznamu obsahujícího
promìnnou a. Tuto adresu pak mù¾eme ji¾ pøímo pou¾ít pro zpøístupnìní promìnné a, nebo»
její relativní adresa v aktivaèním záznamu je známa.

Kód pro vytvoøení pøístupových ukazatelù je souèástí volací posloupnosti podprogramu.
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Pøedpokládejme, ¾e procedura p na statické úrovni np volá proceduru x na statické úrovni nx.
Postup pøi vytváøení pøístupového ukazatele závisí na tom, zda je èi není volaná procedura
zanoøená do volající.

1. Je-li np < nx, je x zanoøená mnohem hloubìji ne¾ p a musí tedy být deklarovaná uvnitø p
(jinak by nebyla pøístupná). Pøístupový ukazatel volané procedury v tomto pøípadì bude
ukazovat na pøístupový ukazatel volající procedury.

2. Je-li np � nx, musí být nadøazené bloky jak volané, tak volající procedury na úrovních
1; 2; : : : ; nx� 1 stejné. Následuje-li volající procedura np� nx+1 pøístupových ukazatelù,
dostane se na nejvy¹¹í úroveò, která staticky zahrnuje obì procedury, volající i volanou.
Pøístupový ukazatel volané procedury se pak nastaví tak, aby ukazoval na ukazatel nale-
zeného bloku.

Uvedená metoda zpøístupnìní globálních objektù vy¾aduje pøi ka¾dém pøístupu ke globální-
mu objektu generovat instrukce pro prùchod pøístupovými ukazateli. Tento proces se dá zrychlit,
pokud udr¾ujeme v pamìti pole d ukazatelù na aktivaèní záznamy, zvané display. Obsah tohoto
pole je v¾dy takový, ¾e hodnota d[i] udává adresu aktivaèního záznamu podprogramu na statické
úrovni i (viz obr. 6.5). Pøi volání podprogramu na statické úrovni i nejprve musíme uschovat
do nového aktivaèního záznamu starou hodnotu d[i] a potom nastavit d[i] tak, aby ukazoval na
nový aktivaèní záznam. Pøed ukonèením aktivace pouze obnovíme uschovanou hodnotu d[i].

Obr. 6.5: Pøístupové ukazatele a display

Display mù¾e být implementován rùznými zpùsoby. Pokud má cílový poèítaè dostateèný po-
èet registrù, mù¾e být display tvoøen posloupností vybraných registrù; tím se znaènì zjednodu¹í
pøístup k nelokálním promìnným, zvlá¹tì má-li cílový poèítaè instrukce s adresou danou souè-
tem obsahu registru a nìjaké konstanty. Pøekladaè mù¾e na základì analýzy programu zjistit
nejvy¹¹í statickou úroveò zanoøení, a tím i po¾adovaný poèet registrù pro display, tak¾e zbývající
registry se mohou pou¾ít pro výpoèty.
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6.5 Pøedávání parametrù do podprogramù

Parametry podprogramu mají obvykle pøidìlen prostor v aktivaèním záznamu. Do tohoto pro-
storu se pøi volání podprogramu umístí skuteèné parametry | hodnoty, adresy, pøípadnì jiné
datové struktury zpøístupòující pøedávaný parametr. To, co se konkrétnì pøedává, závisí na typu
a po¾adovaném zpùsobu pøedávání.

V této èásti se budeme zabývat nìkolika technikami pøedávání parametrù. Na základì zpù-
sobu implementace mù¾eme tyto techniky rozdìlit do tøí skupin:

� pøedávání hodnotou (kopírováním), výsledkem a hodnotou-výsledkem
Hodnota skuteèného parametru se zkopíruje do formálního parametru nebo se výsledná
hodnota formálního parametru zkopíruje zpìt do skuteèného parametru.

� pøedávání odkazem (var)
Parametry pøedávané odkazem se reprezentují jako adresa skuteèného parametru. Zmìna
takového formálního parametru vede k bezprostøední zmìnì skuteèného parametru.

� pøedávání jménem
Parametry pøedávané jménem se podle potøeby vyhodnocují pøi v¹ech odkazech. Jejich
zpracování je blízké zpracování makrode�nic.

� pøedávání procedur a funkcí
Parametry, které pøedstavují procedury nebo funkce, se pøedávají jako deskriptory podpro-
gramù; tyto deskriptory obsahují kromì adresy vstupního bodu podprogramu té¾ vazbu
reprezentující prostøedí, v nìm¾ se má podprogram provádìt.

6.5.1 Pøedávání parametrù hodnotou a výsledkem

Pøi pøedávání hodnotou se do aktivaèního záznamu podprogramu zkopíruje hodnota skuteèného
parametru a ve¹keré výpoèty uvnitø podprogramu se provádìjí s touto kopií. To znamená, ze
hodnota skuteèného parametru se pøi tomto zpùsobu pøedávání nezmìní. Parametry pøedávané
hodnotou mù¾eme pova¾ovat za vstupní parametry podprogramu. Podobnì pøi pøedávání vý-
sledkem se v podprogramu pracuje stále s lokální hodnotou formálního parametru, která se
pøi návratu z podprogramu okopíruje do skuteèného parametru (skuteèným parametrem tedy
musí být L-hodnota, tj. taková hodnota, která mù¾e stát na levé stranì pøiøazení). Parametry
pøedávané výsledkem mohou být pouze výstupními parametry. Kombinací obou metod získáme
zároveò vstupní i výstupní parametr.

Tento zpùsob pøedávání parametrù mù¾eme implementovat jednodu¹e v místì volání, kdy
pøesuneme hodnotu parametru do nebo z aktivaèního záznamu volaného podprogramu. Uvnitø
podprogramu s takovým parametrem zacházíme stejnì jako s kteroukoliv jinou lokální pro-
mìnnou. Ponìkud odli¹ný pøístup je tøeba volit pøi pøedávání polí nebo øetìzcù. Zde se èasto
vyu¾ívá nepøímého pøístupu pøes pøístupový vektor (deskriptor), který obsahuje adresu zaèátku
pole nebo øetìzce a pøípadnì i dal¹í údaje, jako poèet prvkù pole, délku øetìzce nebo rozsahy
indexù. Takto je mo¾né implementovat i pøedávání polí a øetìzcù promìnné délky. Velikost pøí-
stupového vektoru je známa v dobì pøekladu a je tedy mo¾né pro nìj vyhradit pevné místo v
aktivaèním záznamu. Skuteèná hodnota pak mù¾e být ulo¾ena na jiném místì, napø. v oblasti
pro dynamické promìnné. Pøi pøedávání záznamù mù¾eme pøesunout pøímo hodnotu záznamu
nebo pøedat jen jeho adresu a nechat vlastní pøesun na volaném podprogramu.
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6.5.2 Pøedávání parametrù odkazem

Pøi této metodì pøedávání parametrù umístí volající do aktivaèního záznamu volaného podpro-
gramu pouze adresu pøedávané l-hodnoty. Uvnitø podprogramu se pak v¹echny odkazy na takový
formální parametr zpracovávají jako nepøímé. Pro pole mù¾eme pøedat pøímo adresu zaèátku
pole nebo adresu pøístupového vektoru. Pøedávání parametrù odkazem se dá jednodu¹e nahradit
pøedáváním adres parametrù hodnotou, napøíklad jako je to de�nováno v jazyce C. Pokud v¹ak
takový jazyk nemá dostateènì silnou typovou kontrolu, mù¾e velmi èasto docházet k chybám,
napøíklad pokud programátor pøedá místo ukazatele pøímo hodnotu nebo naopak pokud místo
hodnoty formálního parametru pracuje s jeho adresou.

Pøíklad 6.2. Následující podprogram v jazyce C provádí zámìnu hodnot dvou promìnných,
jejich¾ adresy jsou pøedávány hodnotou. V¹echny výskyty parametrù ve výrazech musejí expli-
citnì obsahovat dereferenci ukazatele.

void swap(int *x, int *y)

f

int temp;

temp = *x; *x = *y; *y = temp;

g

6.5.3 Pøedávání parametrù jménem

Metoda pøedávání parametrù jménem byla pou¾ita napøíklad v jazyce Algol 60. Je-li jako sku-
teèný parametr pøedán výraz, napø. odkaz na prvek pole a[i], závisí v ka¾dém okam¾iku jeho
hodnota nejen na obsahu pole a, ale i na hodnotì promìnné i. Ka¾dý výskyt formálního parame-
tru pøedávaného hodnotou v textu podprogramu se vlastnì nahradí textovì hodnotou skuteèného
parametru, jako by ¹lo o makrode�nici.

Pøíklad 6.3. Volání swap(i, a[i]) podprogramu z pøíkladu 6.2 by se provedlo tak, jako
bychom zapsali

temp := i; i := a[i]; a[i] := temp

To znamená, ¾e pøi volání jménem se sice i nastaví na a[i] tak, jak oèekáváme, av¹ak poèáteèní
hodnotu I0 promìnné i ulo¾í do a[a[I0]] a ne do a[I0]. Lze ukázat, ¾e pokud se pou¾ívá
pøedávání jménem, nelze správnì pracující verzi procedury swap vùbec napsat.

Implementace pøedávání parametru jménem je znaènì obtí¾ná. Pro ka¾dý takový parametr
musíme vygenerovat podprogram pro jeho vyhodnocení. Dal¹í komplikací je, ¾e vyhodnocení pa-
rametru musí probíhat v prostøedí volajícího podprogramu (napøíklad pro odkazy na promìnné
se musí pou¾ít tabulka symbolù platná v místì volání). Podprogramu se tedy pøedává dvojice
hodnot | adresa podprogramu pro vyhodnocení parametru a adresa de�nující prostøedí v místì
volání. Vzhledem k problematické implementaci se dnes metoda pøedávání parametrù jménem
nepou¾ívá, je v¹ak zajímavá z hlediska vývoje jazykù a implementaèních technik. Tato metoda
je také velice blízká technice tzv. otevøených (inline) podprogramù, tj. podprogramù, jejich¾ tìlo
se v¾dy rozvine v místì volání.
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6.5.4 Pøedávání procedur a funkcí

Pøi pøedávání podprogramu jako parametru musíme v jazycích, které umo¾nují zanoøování pod-
programù, øe¹it obdobný problém jako pøi pøedávání parametrù jménem. Nestaèí pouze pøedat
adresu zaèátku podprogramu | pøedávaný podprogram musí mít v okam¾iku volání pøipraveno
toté¾ prostøedí, jako by byl volaný v místì pøedávání. Jedná se pøedev¹ím o vazby zaji¹tující
pøístup ke staticky nadøazeným lokálním promìnným.

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: Pøedávání procedury D jako parametru

Napøíklad v programu na obr. 6.6 procedura E volá proceduru B a pøedává jí jako parametr
proceduru D. Procedura D musí mít pøístupné promìnné m a x, av¹ak v místì jejího volání (v
tìle procedury B) je pøístupná pouze promìnná m. Proto musí pøekladaè zajistit kromì pøedání
adresy D také pøedání ukazatele na aktivaèní záznam procedury C a pøi volání formální procedury
zajistit potøebné vazby.
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Typová kontrola

Pøekladaè musí kontrolovat, zda zdrojový program dodr¾uje jak syntaktické, tak sémantické
konvence zdrojového jazyka. Tato kontrola, zvaná statická kontrola (pro odli¹ení od dynamic-
ké kontroly bìhem provádìní cílového programu), zaji¹»uje detekci a ohlá¹ení urèitých druhù
programátorských chyb. Pøíklady statických kontrol mohou být:

� Typová kontrola. Pøekladaè by mìl ohlásit chybu, pokud se nìjaký operátor aplikuje na ne-
kompatibilní operandy; napøíklad tehdy, jestli¾e se seèítá promìnná typu pole s promìnnou
typu funkce.

� Kontrola toku øízení. Pøíkazy, které zpùsobí, ¾e tok øízení opustí urèitou konstrukci, musí
mít urèité místo, na které se má øízení pøenést. Napøíklad pøíkaz break v C zpùsobí, ¾e tok
øízení opustí nejmen¹í obklopující pøíkaz while, for nebo switch; chyba nastane, pokud
takový obklopující pøíkaz neexistuje.

� Kontrola jedineènosti. Mohou nastat situace, kdy urèitý objekt musí být deklarován právì
jednou. Napøíklad v Pascalu musí být identi�kátor deklarován jedineènì, návì¹tí v pøíkazu
case musejí být navzájem rùzná a prvky výètového typu se nemohou opakovat.

� Kontroly vztahující se ke jménùm. Nìkdy se urèité jméno musí vyskytnout dvakrát nebo
vícekrát. Napøíklad v jazyku Modula-2 musí být jméno procedury uvedeno znovu na jejím
konci. Pøekladaè musí zkontrolovat, zda je na obou místech pou¾ito toté¾ jméno.

V této kapitole se zamìøíme na typovou kontrolu. Jak naznaèují uvedené pøíklady, mnoho sta-
tických kontrol je rutinních a mohou se implementovat metodami z pøedchozí kapitoly. Nìkteré
z nich lze zahrnout do jiných èinností. Napøíklad pøi vkládání informací do tabulky symbolù mù-
¾eme zkontrolovat, zda je jméno deklarováno jedineènì. Mnoho pøekladaèù Pascalu kombinuje
statickou kontrolu a generování intermediárního kódu se syntaktickou analýzou. Pro slo¾itìj¹í
konstrukce, jako jsou napø. v jazyku Ada, mù¾e být vhodnìj¹í mít oddìlený prùchod provádìjící
typové kontroly mezi syntaktickou analýzou a generováním intermediárního kódu.

Podsystém typové kontroly ovìøuje, zda typy konstrukcí odpovídají typùm oèekávaným z je-
jich kontextu. Napøíklad standardní aritmetický operátor mod jazyka Pascal vy¾aduje celoèíselné
operandy, tak¾e typová kontrola musí ovìøit, zda oba operandy mod mají typ integer. Podobnì
musí typová kontrola provìøit, zda je operátor dereference aplikován na ukazatel, ¾e indexování
se provádí pouze pro pole, ¾e u¾ivatelem de�novaná funkce se aplikuje na správný poèet a typ
argumentù atd.

139



140 Kapitola 7. Typová kontrola

Informace o typech, získaná bìhem typové kontroly, mù¾e být po¾adována pøi generování
kódu. Napøíklad aritmetické operátory jako je + se obvykle aplikují buï na celá nebo na reálná
èísla, a musíme tedy na základì kontextu rozhodnout, o který význam operátoru + se jedná.
Symbol reprezentující v rùzných kontextech rùzné operace se nazývá pøetí¾ený. Pøetì¾ování
mù¾e být doprovázeno implicitní konverzí typù, kdy pøekladaè doplòuje operátor pro konverzi
operandu na typ oèekávaný podle kontextu.

Odli¹ným pojmem od pøetì¾ování je polymor�smus. Polymor�cké funkce a procedury mohou
pøi ka¾dém volání pracovat s argumenty jiných typù. Napø. v jazyce Pascal mù¾eme proceduru
writeln pova¾ovat za polymor�ckou, nebo» jejími argumenty mohou být celoèíselné, reálné,
booleovské výrazy, znaky nebo øetìzce. V závislosti na typu skuteèného argumentu se teprve
vybírá konkrétní algoritmus pro zobrazení hodnoty.

7.1 Typové systémy

Návrh podsystému typové kontroly jazyka je zalo¾en na informacích o syntaktických konstruk-
cích jazyka a pravidlech pro pøiøazování typù jazykovým konstrukcím. Tato pravidla mohou mít
napøíklad následující formu:

� \Jsou-li oba operandy aritmetických operací sèítání, odèítání a násobení typu integer, je
výsledek typu integer."

� \Výsledek unárního operátoru & je ukazatel na objekt, ke kterému se vztahuje operand.
Je-li typ operandu '. . . ', je typ výsledku 'ukazatel na . . . '."

V uvedených úsecích se implicitnì pøedpokládá, ¾e s ka¾dým výrazem je svázán jeho typ. Typy
navíc mohou mít urèitou strukturu; typ \ukazatel na . . . " je vytvoøen z typu \. . . ", na který se
odkazuje.

V bì¾ných programovacích jazycích jsou k dispozici obvykle dvì skupiny datových typù:
základní nebo slo¾ené. Základní typy jsou atomické typy, z hlediska programátora bez dal¹í
vnitøní struktury. V Pascalu jsou napøíklad základními typy boolean, char, integer a real.
Intervaly jako 1. .10 a výètové typy jako

(violet, indigo, blue, green, yellow, orange, red)

lze pova¾ovat za základní typy. Pascal programátorovi dovoluje vytváøet podle potøeby dal¹í typy
ze základních a døíve de�novaných slo¾ených typù; pøíkladem jsou pole, záznamy a mno¾iny. Jako
slo¾ené typy lze navíc chápat i ukazatele a funkce.

7.1.1 Typové výrazy

Typ jazykové konstrukce lze popsat typovým výrazem. Neformálnì je typový výraz buï základní
typ nebo je vytvoøen aplikací operátoru zvaného konstruktor typu na jiné typové výrazy. Soubor
základních typù a konstruktorù je dán de�nicí jazyka.

V této kapitole budeme pou¾ívat následující de�nice typového výrazu:

1. Základní typ je typový výraz. Mezi základními typy jsou boolean, char, integer a real. Spe-
ciální základní typ type error signalizuje chybu bìhem typové kontroly. Koneènì základní
typ void oznaèuje \nepøítomnost hodnoty" a dovoluje pøiøadit datový typ i procedurám a
pøíkazùm.
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2. Vzhledem k tomu, ¾e typové výrazy mohou být pojmenované, je jméno typu typovým
výrazem. Pøíklad pou¾ití jmen typù je dále v 3(c).

3. Typový konstruktor aplikovaný na typový výraz je typovým výrazem. Mezi konstruktory
patøí:

a) Konstruktor pole. Je-li T typový výraz, pak array(I; T ) je typovým výrazem, jen¾
oznaèuje pole prvkù typu T s indexovou mno¾inou I. Typ I je èasto intervalem celých
èísel. Napøíklad deklarace v Pascalu

var A: array [1..10] of integer;

spojuje se jménem A typový výraz array(1::10; integer).

b) Souèin typù. Jsou-li T1 a T2 typové výrazy, potom jejich kartézský souèin T1 � T2
je typovým výrazem. Pøedpokládáme, ¾e � je zleva asociativní.

c) Záznamy. Rozdíl mezi záznamem a souèinem je ten, ¾e slo¾ky záznamu jsou pojme-
nované. Typový konstruktor record bude aplikován na n-tici tvoøenou jmény slo¾ek
a typy slo¾ek. Napøíklad úsek 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 pøedstavujícího typový výraz

record((address� integer) � (lexeme� array(1::15; char)))

a promìnnou table jako pole záznamù tohoto typu.

d) Ukazatele. Je-li T typový výraz, potom pointer(T ) je typový výraz oznaèující typ
\ukazatel na objekt typu T ." Napøíklad opìt v Pascalu deklarace

var p: �row

deklaruje promìnnou p s typem pointer(row).

e) Funkce. Z matematického hlediska funkce zobrazuje prvky jedné mno¾iny, de�nièní-
ho oboru, do jiné mno¾iny, oboru hodnot. Funkce v programovacích jazycích mù¾eme
chápat jako zobrazení zdrojového typu D (domain) do cílového typu R (range). Typ
takové funkce budeme zapisovat typovým výrazem D ! R. Napøíklad standardní
funkce mod jazyka Pascal má zdrojový typ int� int, tj. dvojici celých èísel, a cílový
typ int. Za pøedpokladu, ¾e � má vy¹¹í prioritu ne¾ ! a ¾e ! je asociativní zprava,
tedy má mod typ

int� int! int

Jako dal¹í pøíklad vezmeme deklaraci z Pascalu

function f(a, b: char): �integer; ...

která øíká, ¾e zdrojovým typem funkce f je char � char a cílovým typem je
pointer(integer). Typ f je tedy oznaèen typovým výrazem

char � char ! pointer(integer)
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Z implementaèních dùvodù jsou èasto kladena omezení na typ, jen¾ mù¾e funkce vra-
cet; napø. v jazyce C nelze vracet pole nebo funkce. Existují v¹ak jazyky, z nich¾ Lisp
je nejvýraznìj¹ím pøíkladem, které dovolují, aby funkce vracely objekty libovolných
typù, tak¾e mù¾eme napø. de�novat funkci g typu

(integer ! integer)! (integer ! integer);

Funkce g tedy má jako argument funkci zobrazující celé èíslo na celé èíslo, a tato
funkce produkuje jako výsledek jinou funkci stejného typu. Zpracování takovýchto
funkcí (tzv. funkcí vy¹¹ího øádu) je typické pro funkcionální jazyky.

Výhodnou metodou reprezentace typových výrazù je pou¾ití grafu. Bìhem pøekladu de�nice
typu mù¾eme pro typový výraz sestrojit strom nebo DAG, jeho¾ vnitøními uzly budou kon-
struktory typu a listy budou základními typy, jmény typù a typových promìnných (viz obr.
7.1). Obdobnou reprezentací je grafový model, uvedený na obr. 5.2.

Obr. 7.1: Strom a DAG pro výraz char � char ! pointer(integer)

Typový systém je soubor pravidel pro pøiøazování typových výrazù rùzným èástem programu;
v této kapitole jej budeme implementovat pomocí syntaxí øízeného pøekladu. Rùznými pøekladaèi
tého¾ jazyka mohou být implementovány rùzné typové systémy. Napøíklad v systému Unix jsou
pro pùvodní verzi jazyka C k dispozici dva programy s odli¹nými typovými systémy. Program
lint provádí pouze statickou kontrolu programu bez jeho pøekladu, ov¹em na základì mnohem
pøísnìj¹ího typového systému ne¾ pøekladaè cc, a tím umo¾òuje odhalení programátorských
chyb, které samy o sobì nejsou v rozporu s de�nicí jazyka C.

Pøíklad 7.1. Jako pøíklad implementace typové kontroly pou¾ijeme jednoduchý jazyk, ve
kterém musí být typ ka¾dého identi�kátoru deklarován pøed jeho pou¾itím. Jazyk má následující
gramatiku:

P ! D ; E

D ! D ; D j id : T

T ! char j integer j array [ num ] of T j " T

E ! literal j num j id j E mod E j E [ E ] j E^

Základními typy jazyka jsou char a integer, typ type error se pou¾ívá pouze pro signalizaci
typové chyby. Pro jednoduchost pøedpokládáme, ¾e index pole zaèíná v¾dy od hodnoty 1. Pøe-
kladové schéma na obr. 7.2 popisuje budování typových výrazù, deklaraci promìnných a typovou
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kontrolu výrazù. Po vhodné modi�kaci gramatiky mù¾eme toto schéma pou¾ít jak pro pøeklad
shora dolù, tak i pro pøeklad zdola nahoru.

P ! D ; E
D ! D D
D ! id : T f addtype(id:entry; T:type) g
T ! char f T:type := char g
T ! integer f T:type := integer g
T ! ^T1 f T:type := pointer(T1:type) g
T ! array [ num ] of T1 f T:type := array(1::num:val; T1:type) g
E ! literal f E:type := char g
E ! num f E:type := integer g
E ! id f E:type := lookup(id:entry) g
E ! E1 mod E2 f E:type :=

if E1:type = integer and E2:type = integer
then integer
else type error g

E ! E1 [ E2 ] f E:type :=
if E2:type = integer and E1:type = array(s; t)
then t
else type error g

E ! E1 ^ f E:type :=
if E1:type = pointer(t)
then t
else type error g

Obr. 7.2: Pøekladové schéma pro typovou kontrolu deklarací a výrazù

V uvedeném pøekladovém schematu akce addtype(id:entry; T:type) do polo¾ky tabulky sym-
bolù speci�kované syntetizovaným atributem entry ulo¾í typ identi�kátoru id z deklarace. Syn-
tetizovaný atribut type nonterminálu E udává typ odpovídajícího výrazu. Pro zji¹tìní typu,
který je svázán s polo¾kou tabulky symbolù e, pou¾íváme funkce lookup(e)

Pøi kontrole operátoru mod ve výrazu po¾adujeme, aby oba operandy mìly typ integer.
V odkazu na prvek pole E1[E2] musí mít indexový výraz E2 typ integer; typ výsledku t je potom
dán typem prvku pole, který získáme z konstruktoru array(s; t). Pro výraz E^ po¾adujeme, aby
jeho operandem byl ukazatel; typ t celého výrazu opìt získáme z konstruktoru pointer(t). Toto
pøekladové schéma mù¾eme podobným zpùsobem roz¹íøit o dal¹í typy a operátory.

7.1.2 Statická a dynamická kontrola typù

Kontrole provádìné pøekladaèem øíkáme statická, zatímco kontroly provádìné pøi bìhu pro-
gramu se nazývají dynamické. V principu je mo¾né v¹echny kontroly provádìt a¾ dynamicky,
pokud cílový kód ponese s hodnotou prvku zároveò i jeho typ. Z hlediska efektivity spolehlivosti
programu je v¹ak vhodnìj¹í provádìt v dobì pøekladu co nejvìt¹í poèet kontrol.

Spolehlivý typový systém (sound type system) vyluèuje potøebu dynamické kontroly typových
chyb, nebo» dovoluje staticky zajistit, ¾e takové chyby nemohou za bìhu cílového programu
nastat. To znamená, ¾e pokud nìjaký spolehlivý typový systém pøiøadí èásti programu jiný typ
ne¾ type error, potom pøi bìhu cílového kódu vygenerovaného z této èásti programu nemù¾e
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nastat typová chyba. Jazyk je pøísnì typovaný (strongly typed), pokud jeho pøekladaè mù¾e
zaruèit, ¾e program, který pøíjme, se bude provádìt bez typových chyb.

V praxi se v¹ak mohou nìkteré kontroly provádìt výluènì dynamicky. Napøíklad pokud
nejprve deklarujeme

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

i: integer;

a potom poèítáme table[i], nemù¾e pøekladaè obecnì zaruèit, ¾e pøi provádìní programu bude
hodnota i le¾et v intervalu 0 a¾ 255. Pouze v nìkterých programech lze pomocí technik analýzy
toku dat zda je i v urèitých mezích. ®ádná technika to v¹ak nemù¾e provést správnì ve v¹ech
pøípadech.

7.1.3 Zotavení po chybì pøi typové kontrole

Vzhledem k tomu, ¾e typová kontrola má schopnost zachycovat chyby v programech, je pro
podsystém typové kontroly dùle¾ité, aby pøi výskytu chyby provedl nìco rozumného. Nejdøíve
ze v¹eho musí pøekladaè ohlásit podstatu a pozici chyby. Pøi typové kontrole vy¾adujeme, aby
do¹lo k zotavení a mohl se kontrolovat i zbytek programu. Zotavení musí být zabudováno ji¾ od
poèátku do typového systému.

Zavedení zpracování chyb mù¾e vést k typovému systému, který jde mnohem dále ne¾ systém
nutný pouze ke speci�kaci správných programù. Napøíklad nastala-li ji¾ chyba, nemù¾eme znát
typ nesprávnì vytvoøeného úseku programu. Zacházení s neúplnými informacemi vy¾aduje tech-
niky podobné metodám potøebným v jazycích, které nevy¾adují deklaraci identi�kátorù pøed
jejich pou¾itím. K zaji¹tìní konzistentního pou¾ití nedeklarovaných nebo zjevnì nesprávnì de-
klarovaných identi�kátorù lze pou¾ít typových promìnných, pøedstavujících neznámý datový
typ.

7.2 Ekvivalence typových výrazù

Bìhem typové kontroly èasto vy¾adujeme, aby dva datové typy byly ekvivalentní. Pojem ekvi-
valence datových typù v¹ak prozatím nebyl pøesnì de�nován; není napøíklad zøejmé, zda dva
rùznì pojmenované typy se shodnou vnitøní strukturou jsou èi nejsou ekvivalentní. V progra-
movacích jazycích se setkáváme v podstatì se dvìma základními pøístupy. Ekvivalence podle
jmen pova¾uje ka¾dý pojmenovaný typ za jedineèný, odli¹ný od v¹ech ostatních pojmenovaných
èi nepojmenovaných typù; dva typové výrazy jsou ekvivalentní podle jména právì tehdy, jsou-li
identické. Pøi zji¹»ování ekvivalence podle struktury nejprve nahradíme v¹echna jména odpo-
vídajícími typovými výrazy; dva typové výrazy pova¾ujeme za ekvivalentní, jestli¾e po tomto
nahrazení mají oba výrazy stejnou vnitøní strukturu.

Pøíklad 7.2. Uva¾ujme následující úsek deklarací v jazyce Pascal:

type link = � cell;

var next : link;

last : link;

p : � cell;

q, r : � cell;

Identi�kátor link je zde jménem typu �cell. Zajímá nás, zda typy promìnných next, last,
p, q a r jsou èi nejsou identické. Promìnným next a last je pøiøazen typový výraz link,
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ostatním promìnným výraz pointer(cell). Je-li implementována ekvivalence podle jmen, mají
promìnné next a last stejný typ, nebo» jim odpovídající typové výrazy jsou identické. Podobnì
promìnné p, q a r mají stejný typ, ov¹em odli¹ný od typu promìnné next. Uva¾ujeme-li v¹ak
strukturální ekvivalenci, jsou typy v¹ech promìnných stejné, nebo» po nahrazení jména typu
link odpovídajícím typovým výrazem pointer(cell) z jeho de�nice dostaneme pro v¹echny
promìnné výrazy se stejnou vnitøní strukturou.

V nìkterých implementacích se k ekvivalenci podle jmen pøistupuje ponìkud odli¹ným zpù-
sobem. Ka¾dému výskytu nepojmenovaného typu se pøiøadí implicitní jméno, které tento výskyt
odli¹uje od v¹ech ostatních výskytù tého¾ nepojmenovaného typu. V na¹em pøíkladì by tedy
promìnná p mohla mít jiný typ ne¾ promìnné q a r. Tento pøístup podstatnì zjednodu¹uje im-
plementaci ekvivalence typù, nebo» pokud napøíklad reprezentujeme typy promìnných pomocí
ukazatelù na datové struktury popisující konkrétní výskyt typu, mù¾eme za ekvivalentní datové
typy pova¾ovat ty, které jsou reprezentovány stejnými ukazateli.

Pro testování strukturální ekvivalence mù¾eme pou¾ít algoritmu obdobnému tomu, který
je uveden na obr. 7.3. Funkce sequiv(s; t) vrátí hodnotu true, pokud jsou typové výrazy s a t
strukturálnì ekvivalentní, a hodnotu false v opaèném pøípadì.

function sequiv(s,t): boolean;
begin

if s a t jsou stejné základní typy then
return true

else if s = array(s1; s2) and t = array(t1; t2) then
return sequiv(s1; t1) and sequiv(s2; t2)

else if s = s1 � s2 and t = t1 � t2 then
return sequiv(s1; t1) and sequiv(s2; t2)

else if s = pointer(s1) and t = pointer(t1) then
return sequiv(s1; t1)

else if s = s1 ! s2 and t = t1 ! t2 then
return sequiv(s1; t1) and sequiv(s2; t2)

else
return false

end

Obr. 7.3: Testování strukturální ekvivalence typových výrazù

V nìkterých implementacích pøekladaèù se pro kódování typových výrazù pou¾ívají i jiné
datové struktury ne¾ graf. Datový typ mù¾e být zakódován jako posloupnost bitù tvoøená kódem
základního datového typu, ke kterému se pøidávají kódy typových konstruktorù v poøadí jejich
aplikace. Výhodou tohoto pøístupu je úsporná reprezentace a jednodu¹¹í testování strukturální
ekvivalence, nebo» dva strukturálnì odli¹né datové typy nemohou mít stejnou bitovou reprezen-
taci. Naopak nevýhodou je omezení pøípustné slo¾itosti datových typù, které mù¾e programátor
pou¾ívat, obvykle délkou slova procesoru.

Pøi implementaci ekvivalence podle struktury musíme uva¾ovat i mo¾nost rekurzivní de�nice
typu | napø. datový typ záznam mù¾e v sobì obsahovat ukazatel na jiný záznam tého¾ typu.
Je-li datový typ v pøekladaèi reprezentován grafem, obdr¾íme po nahrazení jmen typù odpo-
vídajícími grafy cyklický graf, a musíme tedy zajistit, aby se algoritmus zji¹»ující strukturální
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ekvivalenci typù choval korektnì i v tomto pøípadì.

7.3 Typové konverze

Uva¾ujme výraz x+i, kde x je typu real a i typu integer. Vzhledem k tomu, ¾e reprezentace
obou typù v poèítaèi je odli¹ná a ¾e poèítaè pro operace nad celými a reálnými èísly pou¾ívá jiné
instrukce, musí pøekladaè nejprve zajistit konverzi jednoho z operandù na spoleèný datový typ.
To, zda tato konverze je implicitní nebo musí být explicitnì zapsána programátorem, závisí na
de�nici jazyka. Podobnì musí být de�nována pravidla pro pøiøazování hodnot do promìnných
rùzných typù. Napøíklad v jazyce Pascal se pøi pøiøazení celoèíselné hodnoty do reálné promìnné
provede implicitní konverze pøiøazované hodnoty na typ real, ov¹em pøi pøiøazení reálného výrazu
do celoèíselné promìnné musí programátor explicitnì de�novat po¾adovanou konverzi voláním
funkce trunc nebo round.

Implicitní konverze jednoho datového typu na druhý (èasto také zvané koerce) provádí pøe-
kladaè automaticky. Obvykle jsou tyto konverze omezeny na pøípady, kdy nemù¾e dojít ke ztrátì
informace, napø. konverze celého èísla na reálné. Explicitní konverze datových typù po¾aduje pro-
gramátor obvykle ve formì volání urèitých standardních funkcí nebo pomocí operátorù konverze.
Napøíklad v jazyce Pascal funkce ord pøevádí znaky na celá èísla a funkce chr naopak celá èísla
na znaky, zatímco v jazyce C se tato konverze provádí implicitnì. V jazyce Ada jsou v¹echny
konverze explicitní, èím¾ se zajistí skuteènì dùsledná typová kontrola a odhalení pøípadných
chyb v dùsledku nesprávnì zapsaných výrazù.

7.4 Pøetì¾ování funkcí a operátorù

Pøetí¾ený symbol je takový, který má rùzný význam v závislosti na kontextu, ve kterém je pou¾it.
Ve výrazech je napøíklad pøetí¾en symbol +, proto¾e ve výrazu A + B mù¾e mít rùzný význam
v závislosti na typech operandù A a B. V jazyce Ada jsou pøetí¾ené závorky (); výraz A(I) mù¾e
být odkaz na I-tý prvek pole A, volání funkce A s parametrem I nebo explicitní konverze výrazu
I na typ A.

Pøetí¾ení se nazývá vyøe¹ené, pokud se nám podaøí nalézt jednoznaèný význam pro urèitý
výskyt pøetí¾eného symbolu. U bì¾ných programovacích jazykù, kde pøetí¾ení nastává pouze
u standardních operátorù, není obvykle nalezení jednoznaèného významu obtí¾né. V jazycích
jako je Ada nebo C++ v¹ak mù¾e docházet k velmi komplikovaným situacím, kdy podvýraz
nìjakého výrazu mù¾e mít mno¾inu mo¾ných typù a kdy pro vyøe¹ení pøetí¾ení potøebujeme
znát ¹ir¹í kontext.

Pøíklad 7.3. V jazyce Ada je jednou ze standardních interpretací operátoru * násobení dvou
celých èísel. Tento operátor mù¾eme pøetí¾it deklaracemi jeho dal¹ích významù, napø.

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

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

Po uvedených deklaracích mno¾ina mo¾ných typù operátoru * zahrnuje

integer � integer ! integer

integer � integer ! complex

complex� complex ! complex
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Za pøedpokladu, ¾e konstanty 2, 3 a 5 jsou pouze typu integer, mù¾e mít podvýraz 3*5 typ
integer nebo complex, v závislosti na kontextu. Je-li úplný výraz 2*(3*5), musí být 3*5 typu
integer, nebo» operátor * mù¾e mít buï oba operandy typu integer nebo oba operandy typu
complex. V jazyce C++ mù¾e být tato situace je¹tì komplikovaná tím, ¾e programátor mù¾e
de�novat funkce pro implicitní konverzi typu integer na complex; tehdy by se po implicitní
konverzi hodnoty 2 na typ complex mohl celý výraz vyhodnotit jako výraz typu complex a
výsledný typ by byl opìt nejednoznaèný. Zpracování pøetí¾ených symbolù je obecnì znaènì
slo¾itý problém; nìkteré algoritmy, které se pro øe¹ení pøetí¾ení pou¾ívají, je mo¾no nalézt v [3].

7.5 Polymor�cké procedury a funkce

Obyèejné procedury a funkce umo¾òují provedení svého tìla pouze s parametry pevných typù,
které jsou uvedeny v deklaraci podprogramu nebo jsou dány implicitními konvencemi. Typy
parametrù polymor�ckých procedur a funkcí naopak mohou být pøi ka¾dém volání podpro-
gramu odli¹né. V bì¾ných programovacích jazycích se s polymor�smem setkáváme napøíklad
u standardních operátorù pro indexování polí, volání funkcí a manipulaci s ukazateli. Napøíklad
v jazyce C je-li ve výrazu &x operand x typu \: : :," je výsledek typu \ukazatel na : : :." Za symbol
\: : :" mù¾eme dosadit libovolný typ, tak¾e operátor & je v jazyce C polymor�cký.

Polymor�cké procedury a funkce jsou z hlediska programátorského velmi efektivním pro-
støedkem pro vyjadøování obecných algoritmù. Napøíklad potøebujeme-li v Pascalu funkci pro
zji¹tìní délky seznamu celých nebo reálných èísel, musíme stejný algoritmus zapsat dvakrát,
pøièem¾ li¹it se budou pouze deklarace typu parametru funkce. Výhodnìj¹í by bylo pou¾ít poly-
mor�cké funkce, která by umo¾òovala výpoèet délky seznamu prvkù libovolného typu (který ve
vlastním výpoètu nehraje ¾ádnou roli).

Abychom mohli speci�kovat typy polymor�ckých funkcí, musíme v typových výrazech pou¾ít
typové promìnné. Typové promìnné budeme oznaèovat písmeny øecké abecedy �; �; : : : a budou
reprezentovat v¾dy konkrétní neznámý typ. Napøíklad operátor & jazyka C bude mít typ

�! pointer(�)

.
V programovacích jazycích, které nevy¾adují explicitní de�nice typù promìnných a funkcí

(napøíklad ve funkcionálních jazycích jako je jazyk ML), musíme typy jednotlivých jazykových
konstrukcí urèovat na základì kontextu. Tento proces se nazývá inference typù. Napøíklad ve
funkci

fun length(lptr) =

if null(lptr) then 0

else length(tl(lptr)) + 1;

se na druhém øádku volá standardní funkce null, která je typu list(�) ! boolean, kde list je
konstruktor seznamu. Odtud je zøejmé, ¾e lptrmusí být typu list(�), kde � je nìjaký (libovolný)
typ. Jako výsledek se vrací celoèíselná konstanta 0, proto je výsledek funkce length typu integer.
Funkce length má tedy typ list(�) ! integer. Na tøetím øádku mù¾eme u¾ jenom provést na
základì znalosti typu funkcí tl a length kontrolu, zda je uvedený výraz typovì správný.

Inference typù lze vyu¾ít i v pøekladaèích klasických jazykù pro doplòování chybìjících in-
formací v dobì pøekladu. Napøíklad v jazyce C mù¾eme z volání funkce odvodit typy jejích
operandù a výsledku a pozdìji, v okam¾iku její de�nice, zkontrolovat, zda je tato de�nice kon-
zistentní s pøedchozími voláními.
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7.5.1 Uni�kace typových výrazù

Pøi inferenci typù je základním problémem nalezení spoleèné instance dvou typových výrazù
s typovými promìnnými | jejich uni�kace. Uni�kaci mù¾eme de�novat pomocí funkce S zvané
substituce, která promìnným pøiøazuje výrazy. Zápis S(e) pøedstavuje výraz získaný tak, ¾e
v¹echny promìnné � obsa¾ené v e nahradíme hodnotou S(�). Potom S je uni�kátorem pro e a
f , právì kdy¾ S(e) = S(f).

Máme-li dva typové výrazy e a f , hledáme takovou nejobecnìj¹í substituci promìnných v nich
obsa¾ených, aby po této substituci oba výrazy byly ekvivalentní. Výsledkem uni�kace mù¾e být
buï tato substituce, nebo zji¹tìní, ¾e spoleèná instance výrazù neexistuje. Speciálním pøípa-
dem uni�kace je testování ekvivalence dvou typových výrazù; pokud výrazy e a f neobsahují
promìnné, je mo¾né je uni�kovat právì tehdy, jestli¾e jsou ekvivalentní.

Pøíklad 7.4. Uva¾ujme následující dva typové výrazy:

((�1 ! �2)� list(�3)) ! list(�2)

((�3 ! �4)� list(�3)) ! �5

Pro tyto výrazy mù¾eme najít substituci S takovou, ¾e S(�1) = S(�3) = �3; S(�2) = S(�4) =
�2, S(�5) = list(�2), která zobrazuje e a f na výraz

S(e) = S(f) = ((�3 ! �2)� list(�3))! list(�2)

Jeden z mo¾ných uni�kaèních algoritmù je uveden v [3]; podobné algoritmy se pou¾ívají pøi
vyhodnocování programù v logických programovacích jazycích (napø. Prolog) nebo obecnì pøi
øe¹ení problémù z oblasti umìlé inteligence.
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Generování intermediárního kódu

V analyticko-syntetickém modelu pøekladu pøevádí pøední èást pøekladaèe zdrojový program do
intermediární reprezentace, ze které dále zadní èást pøekladaèe generuje cílový kód. Je samo-
zøejmì mo¾né | a také se tak èasto postupuje | pøelo¾it zdrojový program pøímo do cílového
jazyka. Pøeklad vyu¾ívající nìjakého strojovì nezávislého mezikódu má v¹ak své výhody:

1. Zjednodu¹uje se pøepracování pøekladaèe pro jiný cílový jazyk (retargeting). Staèí vytvoøit
pouze novou koncovou èást.

2. Mezikód lze optimalizovat s vyu¾itím metod strojovì nezávislé optimalizace.

V této kapitole si uká¾eme pou¾ití metod syntaxí øízeného pøekladu pro pøeklad základních
programových konstrukcí jako jsou deklarace, pøiøazení a øídicí pøíkazy do intermediárního kódu.
Vìt¹ina uvedených metod se dá pou¾ít bìhem pøekladu zdola nahoru nebo shora dolù, tak¾e
generování intermediárního kódu se dá podle potøeby zaèlenit do syntaktické analýzy.

8.1 Intermediární jazyky

Jako intermediární reprezentace programu se pou¾ívají nejèastìji stromy (pøípadnì obecné grafy)
a zásobníkový nebo tøíadresový kód. Výbìr mezikódu je èasto dán po¾adavky na efektivitu jeho
dal¹ího zpracování. Napøíklad pro rozsáhlej¹í optimalizace je výhodnìj¹í pou¾ít tøíadresového
kódu místo zásobníkového. Naopak zásobníkový kód mù¾e být výhodnìj¹í v pøekladaèích gene-
rujících kód pro poèítaèe se zásobníkovou architekturou.

8.1.1 Grafová reprezentace

Za pøirozenou grafovou reprezentaci programu mù¾eme pova¾ovat pøímo syntaktický strom nebo
DAG. Na obr. 8.2 je znázornìn strom a DAG pro pøiøazovací pøíkaz a := b * -c + b * -c.

Pomocí grafu se èasto v pøekladaèi reprezentují deklarace, které se neobjevují pøímo v me-
zikódu (viz odstavec 5.1), a výrazy, jejich¾ kód se nìkdy mù¾e v mezikódu vyskytovat na jiném
místì, ne¾ kde byl výraz uveden ve zdrojovém programu. Napøíklad pro pøíkaz cyklu for jazyka
C

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

149
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Obr. 8.1: Gra�cká reprezentace výrazu a := b * -c + b * -c

se kód pro vyhodnocení výrazu p=p->next mù¾e vygenerovat a¾ za konec tìla cyklu a je tedy
nutné nìjakým zpùsobem uchovat výraz a¾ do okam¾iku, kdy bude tìlo cyklu zpracováno. Pøe-
klad výrazu mù¾e probíhat dvoufázovì: nejprve se vytvoøí jeho grafová reprezentace, a pak se
tento graf ve vhodném okam¾iku pøevede napøíklad do tøíadresového kódu.

Obr. 8.2: E{R model výrazu

Pro obecnou reprezentaci jak výrazù, tak i pøíkazù programu mù¾eme rovnì¾ pou¾ít E{R
modelu z èlánku 5.1. Èást sémantického grafu pro typické výrazy je uvedena na obr. 8.2, na obr.
8.3 je znázornìna struktura nìkterých pøíkazù jazyka Pascal.
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Obr. 8.3: E{R model pøíkazu

VAR b ; ... (b)

VAR c ; ... (b) (c)

INV ; ... (b) (-c)

MUL ; ... (b * -c)

VAR b ; ... (b * -c) (b)

VAR c ; ... (b * -c) (b) (c)

INV ; ... (b * -c) (b) (-c)

MUL ; ... (b * -c) (b * -c)

ADD ; ... (b * -c + b * -c)

ASG a ; ...

Obr. 8.4: Zásobníkový kód pro výraz a := b * -c + b * -c

8.1.2 Zásobníkový kód

Post�xová notace, ze které vychází zásobníkový kód, pøedstavuje linearizovaný zápis syntaktic-
kého stromu; je to seznam uzlù, ve kterém je uzel stromu uveden v¾dy bezprostøednì za svými
pøímými následníky. Post�xový zápis syntaktického stromu z obr. 8.2(a) je

a b c uminus * b c uminus * + assign

Post�xová notace neobsahuje explicitnì hrany syntaktického stromu. Ty se dají zpìtnì odvodit
z poøadí uzlù a z poètu jejich operandù.

Zásobníkový kód je tvoøen posloupností pøíkazù, které obecnì de�nují posloupnost akcí nad
zásobníkem. Ka¾dá z tìchto akcí pøedstavuje buï vlo¾ení hodnoty promìnné nebo konstanty
na vrchol zásobníku, provedení urèité operace nebo ulo¾ení hodnoty ze zásobníku do promìnné.
Operandy a výsledky operací jsou obvykle ulo¾eny na zásobníku. Pøíkaz a := b * -c + b * -c

mù¾eme v zásobníkovém kódu zapsat napøíklad tak, jak ukazuje obr. 8.4. V poznámce je u ka¾dé
instrukce zásobníkového kódu uveden obsah zásobníku po jejím provedení. Poøadí operandù a
operátorù je stejné jako v post�xové notaci, ov¹em post�xová notace operandy od operátorù
formálnì nerozli¹uje.
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8.1.3 Tøíadresový kód

Tøíadresový kód je posloupnost pøíkazù, které mají obecnì tvar

x := y op z

kde x, y a z jsou jména, konstanty nebo pøekladaèem vytvoøené doèasné objekty; op pøedstavuje
libovolný operátor, napø. nìkterý z aritmetických nebo logických operátorù. V operandech nemo-
hou být ¾ádné dal¹í výrazy, pøíkaz obsahuje v¾dy jen jediný operátor. Proto musí být slo¾itìj¹í
výrazy rozlo¾eny na své nejjednodu¹¹í slo¾ky s pou¾itím doèasných promìnných vytvoøených
pøekladaèem. Zde je vidìt zásadní rozdíl mezi zásobníkovým a tøíadresovým kódem. Zásobní-
kový kód se odkazuje na operandy implicitnì, na základì jejich pozice, zatímco tøíadresový kód
v¹echny operandy pojmenovává. Tím se znaènì zjednodu¹ují optimalizace tøíadresového mezi-
kódu, pøi nich¾ se mohou jednotlivé pøíkazy navzájem libovolnì pøesouvat.

Pojmenování kódu vychází z toho, ¾e ka¾dý pøíkaz obvykle obsahuje tøi adresy, dvì pro ope-
randy a jednu pro výsledek. Pøi implementaci mohou tyto adresy znamenat napøíklad ukazatele
do tabulky symbolù na pøíslu¹né objekty.

Tøíadresový kód je linearizovanou reprezentací syntaktického stromu nebo DAG, ve které
jména generovaná pøekladaèem odpovídají vnitøním uzlùm grafu. Syntaktický strom a DAG
z obr. 8.1 jsou na obr. 8.5 zapsány v tøíadresovém kódu. Jména promìnných se mohou v zápisu
pou¾ívat pøímo, proto zde nejsou ¾ádné pøíkazy, které by reprezentovaly listy pùvodního grafu.

t1 := - c t1 := - c

t2 := b * t1 t2 := b * t1

t3 := - c t5 := t2 + t2

t4 := b * t3 a := t5

t5 := t2 + t4

a := t5

(a) Kód pro syntaktický strom (b) Kód pro DAG

Obr. 8.5: Tøíadresový kód pro strom a DAG z obr. 8.1

Typy pøíkazù tøíadresového kódu

Pøíkazy tøíadresového kódu jsou podobné pøíkazùm jazyka asembleru. Mohou být oznaèeny
symbolickým návì¹tím, které se vyu¾ívá v pøíkazech pro zmìnu toku øízení. Transformace sym-
bolického jména na index pøíkazu v jeho vnitøní reprezentaci se provádí buï v samostatném
prùchodu, nebo metodou backpatching, kterou se budeme zabývat v odstavci 8.7.

V dal¹ím textu budeme pou¾ívat následující nejèastìj¹í tøíadresové pøíkazy:

� Pøiøazovací pøíkazy ve tvaru x := y op z, kde op je binární aritmetický nebo logický
operátor.

� Pøiøazovací pøíkazy ve tvaru x := op y, kde op je unární operátor (unární minus, logická
negace, operátory pro konverzi datových typù apod.).

� Kopírovací pøíkazy ve tvaru x := y.
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� Nepodmínìný skok goto L.

� Podmínìné skoky ve tvaru if x relop y goto L, které se provedou tehdy, je-li splnìna
relace op mezi hodnotami x a y.

� Pøíkazy param x a call p,n pro volání procedury a return y s volitelnou hodnotou y re-
prezentující návratovou hodnotu. Typická posloupnost tìchto pøíkazù pro volání procedury
p(x1, x2, ..., xn) je

param x1

param x2

...

param xn

call p,n

kde n je poèet skuteèných parametrù pøedávaných proceduøe.

� Pøiøazení s indexováním ve tvaru x:=y[i] nebo x[i]:=y.

� Pøiøazení adres a nepøímý pøístup pøes ukazatel ve tvaru x:=&y, x:=*y a *x:=y. První
z tìchto pøíkazù ulo¾í do x adresu objektu y, dal¹í ulo¾í do x hodnotu, její¾ adresa je
v promìnné y a poslední ulo¾í na adresu, která je v promìnné x hodnotu y.

Výbìr operátorù je velmi dùle¾itou souèástí návrhu intermediárního kódu. Soubor operátorù
musí být dostateènì bohatý, aby se jím daly vyjádøit v¹echny operace zdrojového jazyka. Men¹í
poèet operátorù zjednodu¹uje implementaci generátoru kódu, av¹ak vede k podstatnì del¹ím
úsekùm mezikódu, které se dále musí optimalizovat.

Implementace tøíadresových pøíkazù

Tøíadresové pøíkazy jsou abstraktní formou intermediárního kódu. V pøekladaèi se tyto pøíkazy
mohou implementovat jako záznamy s polo¾kami pro operátor a operandy. Obvykle se pro nì
pou¾ívá jedna z následujících reprezentací:

� Ètveøice (quadruples). Ètveøice je struktura se ètyømi polo¾kami, které oznaèíme op, arg1,
arg2 a result. Polo¾ka op obsahuje kód operátoru, arg1 a arg2 operandy a result výsledek.
Nìkteré pøíkazy nemusejí vyu¾ívat v¹echny polo¾ky, napø. unární operátory nevyu¾ívají
arg2.

� Trojice (triples). V této reprezentaci datová struktura reprezentující pøíkaz neobsahuje
polo¾ku pro výsledek. Výsledek je v operandech dal¹ích pøíkazù reprezentován èíslem pøí-
slu¹né trojice.

� Nepøímé trojice (indirect triples). Nevýhodou pøedchozí reprezentace je, ¾e se jednotlivé
trojice nemohou jednodu¹e pøesouvat nebo ru¹it, napøíklad bìhem optimalizace kódu.
Proto se mù¾e vyu¾ít je¹tì dal¹ího pomocného pole, které obsahuje pouze ukazatele na
jednotlivé trojice a které de�nuje jejich skuteèné poøadí.
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op arg1 arg2 result

(0) uminus c t1

(1) * b t1 t2

(2) uminus c t3

(3) * b t3 t4

(4) + t2 t4 t5

(5) assign t5 a

op arg1 arg2
(0) uminus c

(1) * b (0)
(2) uminus c

(3) * b (2)
(4) + (0) (3)
(5) assign a (4)

(a) Ètveøice (b) Trojice

Obr. 8.6: Reprezentace tøíadresových pøíkazù trojicemi a ètveøicemi

pøíkaz
(0) (14)
(1) (15)
(2) (16)
(3) (17)
(4) (18)
(5) (19)

op arg1 arg2
(14) uminus c

(15) * b (14)
(16) uminus c

(17) * b (16)
(18) + (15) (17)
(19) assign a (18)

Obr. 8.7: Reprezentace tøíadresových pøíkazù nepøímými trojicemi

8.2 Deklarace

8.2.1 Deklarace promìnných

Pøi zpracování deklarací je základním úkolem pøekladaèe vytváøení tabulky symbolù. S tím ob-
vykle souvisí i shroma¾ïování informací o datových typech a velikostech jejich reprezentace a
pøidìlování adres promìnným a slo¾kám záznamù, co¾ ji¾ není nezávislé na generovaném cílo-
vém kódu. Pøekladaè musí uva¾ovat nejen konkrétní velikosti objektù rùzných typù, ale také
dal¹í po¾adavky de�nované architekturou cílového poèítaèe, napøíklad zarovnávání. Pøi vytvá-
øení pøemístitelného kódu je adresa objektu de�nována v¾dy dvìma údaji: pøíslu¹ností do urèité
samostatnì adresované skupiny objektù (napø. globální a lokální promìnné nebo procedury,
konstanty, externí promìnné) a relativní adresou vzhledem k zaèátku této skupiny. Pro ka¾-
dou takovou skupinu mù¾eme udr¾ovat samostatný èítaè adres, který se pøi deklaraci objektu
patøícího do pøíslu¹né skupiny v¾dy zvý¹í o velikost datového typu objektu.

Pøíklad 8.1. Pøekladové schéma na obr. 8.8 popisuje pøeklad posloupnosti deklarací ve tvaru
id: T . Souèasná relativní adresa pro deklarované promìnné je ulo¾ena v promìnné o�set a
je na zaèátku nastavena na nulu. Procedura enter(name; type; o�set) vytvoøí novou polo¾ku
tabulky symbolù pro promìnnou name typu type, které bude pøidìlena relativní adresa o�set.
Syntetizované atributy type a width nonterminálu T pøedstavují typ a jeho velikost. Typ je
reprezentován grafem, jeho¾ uzly se vytváøejí ze základních typù integer a real funkcemi array
a pointer. Pøedpokládáme, ¾e hodnoty typu integer a ukazatele vy¾adují 4 slabiky a hodnoty
typu real 8 slabik pamìti.

Inicializace promìnné o�set ve schématu na obr. 8.8 má tvar

P ! fo�set := 0gD (8.1)



8.2. Deklarace 155

P ! f offset := 0 g
D

D !D ; D
D !id: T f enter(id:name; T:type; offset);

offset := offset+ T:width g
T !integer f T:type := integer;

T:width := 4 g
T !real f T:type := real;

T:width := 8 g
T !array [ num ] ofT1 f T:type := array(num:val; T1:type);

t:width := num:val � T1:width g
T !" T1 f T:type := pointer(T1:type);

T:width := 4 g

Obr. 8.8: Výpoèet typù a relativních adres v deklaracích

Pomocí nonterminálù generujících prázdný øetìzec (markerù) mù¾eme taková pravidla pøepsat
do tvaru, kdy jsou v¹echny akce na konci pravidel. Napø. s vyu¾itím nontermináluM pøepí¹eme
(8.1) na

P ! M D

M ! � fo�set := 0g

Pøesun akcí na konec pravidel umo¾òuje provádìt pøeklad zdola nahoru, kdy se sémantické akce
provádìjí bìhem redukce pravé strany pravidla.

8.2.2 Deklarace v jazycích s blokovou strukturou

V jazycích jako je Pascal nebo C mohou být jednotlivé bloky deklarací do sebe zanoøené. Na
zaèátku zanoøeného bloku deklarací se doèasnì potlaèí zpracování deklarací nadøazeného bloku,
ve kterém se pokraèuje a¾ po uzavøení zanoøeného bloku. V kapitole 5 jsme pro tento úèel zavedli
operace tabopen a tabclose, které otevíraly a zavíraly jednu úroveò blokovì strukturované ta-
bulky symbolù. Následující pøíklad ukazuje, jak se bloková struktura jazyka odrazí ve zpracování
deklarací.

Pøíklad 8.2. Jazyk deklarací z pøíkladu 8.1 roz¹íøíme o pravidlo

D ! proc id ; D ; S

umo¾òující deklarovat proceduru s lokálními deklaracemi. Na zaèátku vnoøeného bloku deklarací
musíme nejprve uschovat souèasnou hodnotu èítaèe o�set (pou¾ijeme k tomu atributu markeru
M), nastavit tento èítaè na nulu a otevøít novou úroveò tabulky symbolù. Po ukonèení tìla bloku
naopak uzavøeme souèasnou úroveò a obnovíme pùvodní hodnotu èítaèe viz obr. 8.9.

Jazyk C sice neumo¾òuje do sebe vkládat deklarace funkcí, av¹ak dovoluje do sebe zanoøovat
bloky deklarací promìnných. V¹echny promìnné v zanoøených blocích spolu sdílejí spoleènou
oblast pamìti; jejich relativní adresy se poèítají od zaèátku oblasti lokálních promìnných funkce,
v ní¾ jsou deklarované. To znamená, ¾e pøi vstupu do bloku musíme nechat hodnotu o�set beze
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D !proc id; M D ; S f tabclose();
o�set :=M:o�set g

M ! f M:o�set = o�set;
o�set = 0;
tabopen() g

Obr. 8.9: Zpracování zanoøených deklarací

zmìny. Pøi výstupu z bloku mù¾eme obnovit pùvodní hodnotu a pøípadnì tak vyu¾ít uvolnìné
pamìti pro dal¹í promìnné.

Podobným zpùsobem jako lokální promìnné se zpracovávají také deklarace polo¾ek záznamù.
Na zaèátku deklarace záznamu se rovnì¾ otevøe nová úroveò tabulky symbolù a vynuluje se èítaè
adres, pøi ukonèení záznamu se v¹ak musí deklarace polo¾ek, které se pøi zpracování tìla záznamu
ulo¾ily do tabulky, uchovat jako atribut datového typu záznam. Tyto deklarace se toti¾ budou
dále pou¾ívat pøi odkazech na slo¾ky záznamu ve výrazech. Nejjednodu¹¹í implementace úschovy
polo¾ek záznamu je pøi pou¾ití tabulky symbolù strukturované jako zásobník stromù | uschová
se ukazatel na koøen stromu pro poslední otevøenou úroveò tabulky. Deklarace polo¾ek záznamù
s variantami (v Pascalu) nebo unií (v jazyce C) probíhá obdobnì, pouze se po deklaraci nové
slo¾ky nezvy¹uje èítaè adres a tím se v¹em odpovídajícím polo¾kám pøidìlí toté¾ místo. Pouze
je tøeba sledovat délku nejvìt¹í polo¾ky, která se stane délkou celého datového typu.

S deklaracemi polo¾ek záznamù také souvisí zpracování pøíkazu with jazyka Pascal. Tento
pøíkaz zpøístupní souèasnì v¹echny slo¾ky urèitého záznamu. Pøíkaz with se dá implementovat
tak, ¾e znovu otevøeme novou úroveò deklarací a vlo¾íme do ní èást tabulky symbolù, kterou
jsme uschovali pøi dokonèení deklarace záznamu. Po ukonèení platnosti pøíkazu with opìt tuto
úroveò zru¹íme.

8.3 Pøiøazovací pøíkazy a výrazy

Pro pøeklad celoèíselných aritmetických výrazù a pøiøazení do jednoduchých promìnných mù-
¾eme pou¾ít schématu z obr. 8.10. V tomto schématu se pou¾ívá funkce lookup pro vyhledání
promìnné v tabulce symbolù na základì jejího jména; pokud se jméno v tabulce nenajde, funkce
vrátí hodnotu nil. Funkce newtemp vrátí ukazatel na novì vytvoøenou doèasnou promìnnou.
Doèasné promìnné mohou být obecnì ulo¾eny rovnì¾ v tabulce symbolù, pokud jim pøidìlíme
speciální jména, která nemohou být pou¾ita programátorem pro promìnné v programu.

Sémantické akce na obr. 8.10 pou¾ívají pro výstup tøíadresových pøíkazù procedury emit,
její¾ parametry uvádíme ponìkud zjednodu¹enì buï jako øetìzcové konstanty, nebo jako jména
atributù, jejich¾ pøíslu¹né hodnoty se mají pøedat na výstup.

Uvedené pøekladové schéma se dá pou¾ít i v pøípadì, ¾e pracujeme s jazykem, který má
blokovou strukturu, nebo» jediná zmìna nastane v implementaci funkce lookup (viz kapitola 5).
Doèasné promìnné se pova¾ují v¾dy za lokální promìnné podprogramu, ve kterém jsou pou¾ity.

8.3.1 Pøidìlování doèasných promìnných

Pro pøidìlování doèasných promìnných se dají pou¾ít dvì odli¹né strategie. Pro optimalizu-
jící pøekladaèe je výhodné, pokud ka¾dé volání newtemp vrátí nové jméno, odli¹né od v¹ech
pøedchozích. To v¹ak mù¾e mít za následek pøeplòování tabulky symbolù (nebo obecnì pracovní
pamìti) informacemi, které se pou¾ívají jen velmi krátce.



8.3. Pøiøazovací pøíkazy a výrazy 157

S ! id := E f p := lookup(id:name);
if p 6= nil then

emit(p 0 :=0 E:place)
else error g

E ! E1 + E2 f E:place := newtemp;
emit(E:place 0 :=0 E1:place

0 +0 E2:place) g
E ! E1 � E2 f E:place := newtemp;

emit(E:place 0 :=0 E1:place
0 �0 E2:place) g

E ! � E1 f E:place := newtemp;
emit(E:place 0 :=0 0uminus0 E1:place) g

E ! ( E1 ) f E:place := E1:place g
E ! id f p := lookup(id:name);

if p 6= nil then
E:place := p

else error g

Obr. 8.10: Pøekladové schéma pro pøeklad aritmetických výrazù a pøiøazení

Dal¹í mo¾ností, která se vyu¾ívá zejména u jednoprùchodových pøekladaèù, je vícenásobné
vyu¾ívání doèasných promìnných. Ze schematu na obr. 8.10 je zøejmé, ¾e napø. pøekladem výrazu
E1 + E2 vznikne kód ve tvaru

vypoèti E1 do promìnné t1
vypoèti E2 do promìnné t2
t := t1 + t2

po jeho¾ vyhodnocení ji¾ nejsou promìnné t1 a t2 dále potøebné. Doba ¾ivota v¹ech doèasných
promìnných pou¾itých pro vyhodnocení E1 je vlastnì zanoøena do doby ¾ivota promìnné t,
tak¾e je mo¾né upravit funkci newtemp tak, ¾e pro pøidìlování doèasných promìnných vyu¾ívá
zásobníku. Rovnì¾ je mo¾né do schematu zaøadit explicitní volání procedury pro uvolnìní do-
èasné promìnné; tato promìnná se zaøadí do seznamu volných doèasných promìnných, odkud
se pak mù¾e znovu pou¾ít pøi dal¹ím volání newtemp.

Pøidìlování doèasných promìnných je ponìkud komplikovanìj¹í, pokud jim mù¾e být pøiøa-
zena hodnota více ne¾ jedenkrát, napø. v podmínìném výrazu a > b ? a : b v jazyce C se
musí hodnoty obou vìtví dostat do té¾e promìnné. Podobný problém nastává tehdy, pokud
provádíme optimalizaci spoleèných podvýrazù; tehdy se mù¾e hodnota jedné doèasné promìnné
pou¾ívat na více místech.

8.3.2 Adresování prvkù polí

Pole obsahují v¾dy prvky stejného typu, které se mohou umístit bezprostøednì jeden za druhým
do spoleèného bloku pamìti. Je-li velikost ka¾dého prvku w, je i-tý prvek pole A ulo¾en na adrese

base+ (i� low)� w (8.2)

kde low je dolní mez indexu pole a base je relativní adresa pøidìlené oblasti pamìti (neboli
relativní adresa prvku A[low]). Výraz (8.2) mù¾eme pøepsat do tvaru, který umo¾òuje jeho
èásteèné vyhodnocení ji¾ v dobì pøekladu:

i� w + (base� low � w)
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Podvýraz c = base � low � w se dá vypoèítat v okam¾iku deklarace pole a ulo¾it do tabulky
symbolù pro A. Pøi generování kódu pro pøístup k prvku A[i] získáme jeho relativní adresu
jednodu¹e pøiètením i� w k c.

Stejnou úvahu mù¾eme provést pro vícerozmìrná pole. Dvojrozmìrná pole se obvykle uklá-
dají v pamìti po øádcích, kdy mù¾eme pro výpoèet relativní adresy prvku A[i1,i2] pou¾ít výrazu

base+ ((i1 � low1)� n2 + i2 � low2)� w

kde low1 a low2 jsou dolní meze indexù i1 a i2 a n2 je poèet sloupcù pole, tj. n2 = high2�low2+1),
kde high2 je horní mez indexu i2. Uvedený výraz mù¾eme opìt pøepsat do tvaru, ve kterém je
oddìlena konstantní a promìnná èást adresy, jako

((i1 � n2) + i2)� w + (base� ((low1 � n2) + low2)� w) (8.3)

Druhý operand tohoto souètu mù¾e být vypoèten ji¾ v dobì pøekladu.
Zobecnìním výrazu 8.3 pro k-rozmìrné pole ulo¾ené tak, ¾e se poslední index mìní nejrychleji,

dostaneme pro relativní adresu prvku A[i1,i2,: : :,ik] následující výraz (mapovací funkci):

((� � � ((i1n2 + i2)n3 + i3) � � �)nk + ik)� w (8.4)

+base� ((� � � ((low1n2 + low2)n3 + low3) � � �)nk + lowk)�w

Vzhledem k tomu, ¾e pro j-tý index pøedpokládáme pevnou hodnotu nj = highj � lowj + 1),
mù¾eme výraz na druhém øádku v (8.4) vypoèítat v dobì pøekladu a ulo¾it do polo¾ky tabulky
symbolù pro A. V jazyce C je celý výpoèet jednodu¹¹í, nebo» dolní mez v¹ech indexù je v¾dy
nulová, tak¾e konstantní èást výrazu (8.4) je v¾dy rovna pouze base.

Pøekladové schéma na obr. 8.11 popisuje pøeklad pøiøazovacích pøíkazù s aritmetickými vý-
razy a indexy. Toto schéma pøímo implementuje výpoèet podle vztahu (8.4). Oproti schématu
z obr. 8.10 je operandem, resp. levou stranou pøiøazení místo symbolu id nonterminál L pøedsta-
vující l-hodnotu (tj. hodnotu, která mù¾e stát na levé stranì pøiøazení). Pro tento nonterminál
mù¾eme zavést následující pravidla:

L ! id [ Elist ] j id

Elist ! Elist ; E j E

Pro vlastní výpoèet je v¹ak výhodnìj¹í tato pravidla pøepsat do tvaru, kdy máme bìhem zpra-
cování indexù ji¾ k dispozici ukazatel na polo¾ku tabulky symbolù pro indexované pole:

L ! Elist ] j id

Elist ! Elist ; E j id [ E

Ve schematu na obr. 8.11 se tento ukazatel pøedává jako atribut Elist:array. Dále se pro poèet
dimenzí (indexových výrazù) pou¾ívá atributuElist:ndim. Funkce limit(array; j) vrací hodnotu
nj, poèet prvkù v j-té dimenzi pole, na jeho¾ záznam v tabulce symbolù ukazuje array. Funkce
c(array) vrátí konstantní èást výrazu (8.4) pro pole array. Atribut Elist:place obsahuje jméno
doèasné promìnné, do které byla ulo¾ena hodnota vypoètená z indexových výrazù v Elist.

Nonterminál L, reprezentující l-hodnotu, má dva atributy, L:place a L:offset. Je-li L jedno-
duchá promìnná, obsahuje L:place ukazatel na pøíslu¹nou polo¾ku tabulky symbolù a L:offset
je null. V opaèném pøípadì ukazuje L:place na polo¾ku tabulky symbolù pro pole a L:offset
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(1) S ! L := E f if L:offset = null then /* L je jednoduchá promìnná */
emit(L:place 0 :=0 E:place);

else
emit(L:place 0[0 L:offset 0]0 0 :=0 E:place) g

(2) E ! E1 + E2 f E:place := newtemp;
emit(E:place 0 :=0 E1:place

0 +0 E2:place)g
(3) E ! ( E1 ) f E:place := E1:place g
(4) E ! L f if L:offset = null then /* L je jednoduchá promìnná */

E:place := L:place
else begin

E:place := newtemp;
emit(E:place 0 :=0 L:place 0[0 L:offset 0]0)

end g
(5) L! Elist ] f L:place := newtemp;

L:offset := newtemp;
emit(L:place 0 :=0 c(Elist:array));
emit(L:offset 0 :=0 Elist:place 0 �0 width(Elist:array)) g

(6) L! id f L:place := id:place;
L:offset := null g

(7) Elist! Elist1 ; E f t := newtemp;
m := Elist1:ndim+ 1;
emit(t 0 :=0 Elist1:place

0 �0 limit(Elist1:array;m));
emit(t 0 :=0 t 0 +0 E:place);
Elist:array := Elist1:array;
Elist:place := t;
Elist:ndim := m g

(8) Elist! id [ E f Elist:array := id:place;
Elist:place := E:place;
Elist:ndim := 1 g

Obr. 8.11: Pøekladové schéma pro výrazy s indexy

na polo¾ku pro doèasnou promìnnou, do které byla ulo¾ena vypoètená relativní adresa prvku
pole.

Pøíklad 8.3. Nech» A je pole 10� 20 s dolními mezemi indexù low1 = low2 = 1. Poèty prvkù
v jednotlivých dimenzích jsou tedy n1 = 10 a n2 = 20. Nech» velikost prvku w je 4. Pøiøazení x
:= A[y,z] se pøelo¾í do následující posloupnosti tøíadresových pøíkazù:

t1 := y * 20

t1 := t1 + z

t2 := c /* konstanta c = baseA � 84 */

t3 := 4 * t1

t4 := t2[t3]

x := t4

V pøíkladu jsme pou¾ili místo atributu id:place pøímo jméno promìnné.
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8.3.3 Konverze typù bìhem pøiøazení

V uvedených pøíkladech pøekladových schémat jsme zatím uva¾ovali pouze aritmetické výrazy
tvoøené operandy tého¾ typu. V praxi se v¹ak bì¾nì pracuje se smí¹enými výrazy, u nich¾ musí
pøekladaè buï vygenerovat pøíslu¹né implicitní typové konverze, nebo musí nahlásit chybu.

E:place := newtemp;
if E1:type = integer and E2:type = integer then begin

emit(E:place 0 :=0 E1:place
0int+0 E2:place);

E:type := integer
end
else if E1:type = real and E2:type = real then begin

emit(E:place 0 :=0 E1:place
0real+0 E2:place);

E:type := real
end
else if E1:type = integer and E2:type = real then begin

u := newtemp;
emit(u 0 :=0 0inttoreal0 E1:place);
emit(E:place 0 :=0 u 0real+0 E2:place);
E:type := real

end
else if E1:type = real and E2:type = integer then begin

u := newtemp;
emit(u 0 :=0 0inttoreal0 E2:place);
emit(E:place 0 :=0 E1:place

0real+0 u);
E:type := real

end
else

E:type := type error;

Obr. 8.12: Sémantická akce pro pravidlo E ! E1 + E2

Uva¾ujme napøíklad jednoduché roz¹íøení aritmetického výrazu o datové typy real a integer
s mo¾ností implicitní konverze celoèíselného operandu na reálný ve smí¹ených výrazech. K tomu
musíme zavést nový atribut E:type, jeho¾ hodnota real nebo integer reprezentuje typ pøíslu¹-
ného výrazu. Sémantická pravidla ve schématech na obr. 8.10 a 8.11 musíme roz¹íøit o výpoèet
tohoto atributu a generování odpovídajících konverzí a aritmetických operátorù. Pro pøevod
hodnoty y typu integer na reálnou hodnotu x budeme generovat na vhodných místech instrukci
x := inttoreal y a budeme rozli¹ovat typ provádìné aritmetické operace. Napøíklad pro pra-
vidlo E ! E1 + E2 mù¾eme pou¾ít sémantickou akci z obr. 8.12.

V reálné implementaci výrazù se smí¹enými operandy se nevytváøí samostatné pravidlo pro
ka¾dý operátor; spí¹e se pou¾ívá spoleèný podprogram, jeho¾ jedním parametrem je operátor,
pro který se má vygenerovat kód. Èasto se generování kódu pro výrazy také øe¹í pomocí tabulek
| napøíklad mù¾eme pou¾ít tabulku, ze které pro zadané typy operandù získáme informaci
o tom, zda je tato kombinace pøípustná a zda generovat urèitou typovou konverzi pro nìkterý
z operandù.

Pøíklad 8.4. Za pøedpokladu, ¾e promìnné x a y mají typ real a i a j typ integer, mù¾eme
pro vstup x := y + i * j vygenerovat kód
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t1 := i int+ j

t3 := inttoreal t1

t2 := y real+ t3

x := t2

8.4 Booleovské výrazy

Booleovské výrazy se v programovacích jazycích pou¾ívají ke dvìma hlavním úèelùm | pro
výpoèet logických hodnot a (pøedev¹ím) jako podmínky v pøíkazech pro zmìnu toku øízení jako
je napø. podmínìný pøíkaz nebo pøíkaz cyklu.

Booleovské výrazy jsou tvoøené operátory jako and, or nebo not a operandy, kterými mo-
hou být booleovské konstanty, promìnné nebo relaèní výrazy. V nìkterých jazycích mohou být
operandy booleovských výrazù hodnoty i jiných typù. Pro dal¹í výklad budeme vycházet z této
gramatiky booleovského výrazu:

E ! E or E j E and E j (E) j id relop id j true j false

Terminální symbol relop bude mít atribut op urèující jeden ze ¹esti relaèních operátorù.
Pro reprezentaci booleovských hodnot a pøeklad booleovských výrazù se pou¾ívají dvì zá-

kladní metody. První metoda reprezentuje logické hodnoty jako èísla a vyhodnocuje booleovské
výrazy stejnì jako aritmetické. Pro kódování booleovských hodnot se èasto pou¾ívá 0 jako false
a 1 nebo nenulová hodnota jako true.

Druhou základní metodou je reprezentace booleovských výrazù tokem øízení, tj. pozicí do-
sa¾enou v programu. Tato metoda je zvlá¹tì výhodná pro implementaci øídicích pøíkazù, nebo»
umo¾òuje jejich efektivnìj¹í vyhodnocování | pokud napø. ve výrazu E1 or E2 zjistíme, ¾e
hodnota jednoho operandu je true, nemusíme ji¾ vyhodnocovat druhý operand.

To, zda mù¾eme pou¾ít první nebo druhou metodu, je dáno sémantikou implementovaného
programovacího jazyka. Dovoluje-li jazyk ponechat nìkteré èásti výrazu nevyhodnocené, mù¾e
pøekladaè provést optimalizaci booleovského výrazu a vyhodnotit jen tu èást výrazu, kterou
potøebuje. Pokud v¹ak nìkterý z operandù má vedlej¹í úèinek (napø. se v nìm volá funkce, která
mìní hodnotu nìjaké globální promìnné), mù¾eme pøi zkráceném vyhodnocení výrazu dostat
neoèekávané výsledky. Obecnì nelze øíci, která z obou metod je výhodnìj¹í; nìkteré pøekladaèe
umo¾òují pomocí parametrù metodu pøekladu urèit nebo dovedou vybrat vhodnou metodu na
základì analýzy ka¾dého konkrétního výrazu.

8.4.1 Reprezentace booleovských výrazù èíselnou hodnotou

Za pøedpokladu, ¾e budeme logické hodnoty reprezentovat èísly 0 a 1 a provádìt úplné vyhod-
nocení, mù¾eme výraz a or b and not c pøelo¾it do tøíadresového kódu jako

t1 := not c

t2 := b and t1

t3 := a or t2

Pokud výraz obsahuje relaèní operátor, musíme z výsledku relace nejprve odvodit pøíslu¹nou
èíselnou hodnotu. Napøíklad výraz x < y se pøelo¾í jako
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100: if x < y goto 103

101: t1 := 0

102: goto 104

103: t1 := 1

Pøekladové schéma pro generování tøíadresového kódu pro booleovské výrazy je na obr.
8.13. Pøedpokládáme, ¾e procedura emit zapisuje do výstupního souboru tøíadresové pøíkazy
a ¾e promìnná neststat obsahuje index následujícího pøíkazu tøíadresového kódu, zvy¹ovaný
procedurou emit.

E ! E1 or E2 f E:place := newtemp;
emit(E:place':=' E1:place 'or' E2:place) g

E ! E1 and E2 f E:place := newtemp;
emit(E:place':=' E1:place 'and' E2:place) g

E ! not E1 f E:place := newtemp;
emit(E:place':=' 'not' E1:place) g

E ! ( E1 ) f E:place := E1:placeg
E ! id1 relop id2 f E:place := newtemp;

emit('if' id1:place relop:op id2:place 'goto' nextstat+ 3);
emit(E:place':=' '0');
emit('goto' nextstat+ 2);
emit(E:place ':=' '1') g

E ! true f E:place := newtemp;
emit(E:place':=' '1') g

E ! false f E:place := newtemp;
emit(E:place':=' '0') g

Obr. 8.13: Pøekladové schéma pro èíselnou reprezentaci booleovských výrazù

Pøíklad 8.5. Na základì schematu z obr. 8.13 mù¾eme pro booleovský výraz a < b or c <

d and e < f vygenerovat kód uvedený 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 c < d goto 107 111: t3 := 1

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

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

Obr. 8.14: Pøeklad výrazu a < b or c < d and e < f

8.4.2 Zkrácené vyhodnocování booleovských výrazù

Metoda zkráceného vyhodnocování booleovských výrazù umo¾òuje zpracovat booleovské výrazy
bez jejich úplného vyhodnocení. Pøi této metodì se logické hodnoty nereprezentují jako data;
ka¾dé kombinaci logických hodnot operandù ve výrazu místo toho odpovídá urèitá pozice ve
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vygenerovaném kódu, na kterou se program dostane pomocí podmínìných a nepodmínìných
skokù. Napøíklad na obr. 8.14 mù¾eme hodnotu promìnné t1 odvodit z toho, zda se dostaneme
na øádek 101 nebo 103 a podle toho pokraèovat ve vyhodnocování zbytku výrazu; samotná
hodnota promìnné t1 je redundantní.

Pøekladové schéma na obr. 8.15 vyu¾ívá pro zkrácené vyhodnocení výrazu dìdièných atri-
butù E:true a E:false, které obsahují jméno návì¹tí, na které má program pøejít, je-li hodnota
pøíslu¹ného podvýrazu true, resp. false. Nonterminál M s atributem M:lab slou¾í pouze pro vy-
generování návì¹tí pøed vyhodnocením druhého operandu binárního operátoru. Funkce newlabel
pøi ka¾dém volání vrátí nové, je¹tì nepou¾ité návì¹tí.

E ! E1 or M E2 f E1:true := E2:true := E:true;
E1:false :=M:lab := newlabel;
E2:false := E:false g

E ! E1 and M E2 f E1:false := E2:false := E:false;
E1:true :=M:lab := newlabel;
E2:true := E:true g

E ! not E1 f E1:true := E:false;
E2:false := E:true g

E ! ( E1 ) f E1:true := E:true;
E1:false := E:false g

E ! id1 relop id2 f gen('if' id1:place relop:op id2:place 'goto' E:t);
gen('goto' E:false) g

E ! true f gen('goto' E:true) g
E ! false f gen('goto' E:false) g
M ! � f gen(M:lab ':') g

Obr. 8.15: Pøekladové schéma pro zkrácené vyhodnocení booleovských výrazù

Pro ka¾dý relaèní operátor se vygeneruje podmínìný skok na návì¹tí E:true a nepodmí-
nìný skok na návì¹tí E:false. V¹echny dal¹í operace spoèívají pouze ve vhodném vytváøení a
kombinování návì¹tí pro tyto dva skoky. Napøíklad pøedpokládejme, ¾e máme výraz ve tvaru
E1 and E2. Má-li E1 hodnotu false, bude mít i celý výraz E hodnotu false a mù¾eme tedy pro
E1:false pou¾ít hodnotu E:false. Má-li E1 hodnotu true, musíme vyhodnotit je¹tì E2, tak¾e
pou¾ijeme E1:true jako návì¹tí prvního pøíkazu pro E2. Pro vyhodnocení E2 pak ji¾ mù¾eme
pou¾ít stejná návì¹tí jako pro celý výraz E. Podobná úvaha platí i pro operátor or. Pro výraz ve
tvaru not E nepotøebujeme dokonce vùbec ¾ádný kód, pouze vymìníme úlohy atributù E:true
a E:false.

Pøíklad 8.6. Na základì schematu z obr. 8.15 mù¾eme pro booleovský výraz a < b or c <

d and e < f vygenerovat kód uvedený na obr. 8.16.

Kód vygenerovaný podle schématu z obr. 8.15 není optimální. Napøíklad na obr. 8.16 lze vy-
pustit druhý øádek, ani¾ se nìjak ovlivní funkce programu. Vygenerovaný kód lze optimalizovat
buï dodateènì, nebo je mo¾né do pøekladového schematu zaèlenit akce, které budou urèité opti-
malizace provádìt ji¾ bìhem generování. Èasto lze kód napøíklad vylep¹it obrácením testované
podmínky, napø. pøepí¹eme-li tøetí øádek na obr. 8.16 do tvaru

L1: if c >= d goto Lfalse

mù¾eme vypustit i následující skok na návì¹tí Lfalse.
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if a < b goto Ltrue

goto L1

L1: if c < d goto L2

goto Lfalse

L2: if e < f goto Ltrue

goto Lfalse

Obr. 8.16: Zkrácený pøeklad výrazu a < b or c < d and e < f

V nìkterých jazycích, jako je napø. jazyk C, se booleovské výrazy mohou libovolnì kombi-
novat s ostatními aritmetickými výrazy. Schéma pro pøeklad takových kombinovaných výrazù
musí zajistit pøechod mezi reprezentací tokem øízení a èíselnou reprezentací logických hodnot.
Obr. 8.17 ukazuje dvì taková pravidla pro aritmetický výraz AE a booleovský výraz BE.

AE ! BE f BE:true := newlabel;
BE:false := newlabel;
templab := newlabel;
AE:place := newtemp;
gen(BE:true ':');
gen(AE:place ':=' '1');
gen('goto' templab);
gen(BE:false ':');
gen(AE:place ':=' '0');
gen(templab ':') g

BE ! AE f gen('if' AE:place '<>' '0' 'goto' BE:true);
gen('goto' BE:false)g

Obr. 8.17: Pravidla pro pøeklad smí¹ených booleovských výrazù

8.5 Pøíkazy pro zmìnu toku øízení

Nyní se pokusíme pøedvedené metody pøekladu booleovských výrazù zaèlenit do pøekladu øídi-
cích pøíkazù. Budeme uva¾ovat pøíkazy generované následující gramatikou:

S ! if E then S1

j if E then S1 else S2
j while E do S1

V tìchto pravidlech je v¾dy E booleovský výraz. Pøi pøekladu s úplným vyhodnocením bude
mít E syntetizovaný atribut E:place, jméno promìnné obsahující hodnotu výrazu, pøi zkráceném
pøekladu tokem øízení bude mít E naopak dva dìdièné atributy obsahující návì¹tí pro hodnotu
true (E:true) a false (E:false), stejnì jako v pøedcházejících odstavcích.

Pøekladové schéma na obr. 8.18 vychází z pøedpokladu, ¾e booleovské výrazy se pøekládají
zkrácenì. Pro vkládání návì¹tí a skokù do øídicích konstrukcí se zde pou¾ívají nonterminály M
a N s dìdièným atributem lab oznaèujícím jméno návì¹tí pro de�nici nebo skok. Nonterminál
N zaji¹»uje v úplném pøíkazu if pøeskok èásti za else pøi splnìní podmínky.
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S ! if E then M S1 f E:true := newlabel;
E:false := newlabel;
M:lab := E:true;
gen(E:false ':') g

S ! if E then M S1 else N M S2 f E:true := newlabel;
E:false := newlabel;
M1:lab := E:true;
M2:lab := E:false;
N:lab := newlabel;
gen(N:lab ':') g

S ! while M1 E do M2 S1 f M1:lab := newlabel;
M2:lab := E:true;
gen('goto' M1:lab);
gen(E:false ':') g

M ! � f gen(M:lab ':') g
N ! � f gen('goto' N:lab) g

Obr. 8.18: Pøekladové schéma pro øídicí pøíkazy

Pøíklad 8.7. Uva¾ujme pøíkaz

while a < b do

if c < d then

x := y + z

else

x := y - z

Na základì schémat z obr. 8.10, 8.15 a 8.18 mù¾eme pro tento pøíkaz vygenerovat následující
tøíadresový kód:

L1: if a < b goto L2

goto Lnext

L2: if c < d goto L3

goto L4

L3: t1 := y + z

x := t1

goto L1

L4: t2 := y - z

x := t2

goto L1

Lnext:

Pokud obrátíme smìr relací v prvním a tøetím øádku, mù¾eme vypustit za nimi následující
nepodmínìné skoky.

8.6 Selektivní pøíkazy

Selektivní pøíkazy typu switch nebo case jsou dostupné v mnoha jazycích. Pøedstavují vlastnì
zobecnìný pøíkaz if s více variantami. Obecnì mají tyto pøíkazy strukturu obdobnou jako na
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obr. 8.19. Výraz E v záhlaví selektivního pøíkazu se vyhodnotí a v pøípadì, ¾e se jeho hodnota
rovná nìkteré z uvedených konstant Vi, provede se pøíkaz Si uvedený za konstantou. V opaèném
pøípadì, pokud je uvedena varianta default, se provede implicitní pøíkaz Sdef .

switch E
begin

case V1 : S1
case V2 : S2

: : :
case Vn : Sn
default : Sdef

end

Obr. 8.19: Struktura selektivního pøíkazu

Selektivní pøíkaz mù¾eme implementovat mnoha rùznými zpùsoby v závislosti na intervalu,
ve kterém le¾í uvedené konstanty, velikosti mezer mezi konstantami (poètu nevyu¾itých hodnot
uvnitø intervalu mezi nejvìt¹í a nejmen¹í konstantou) a preferovaných vlastnostech vygenerova-
ného kódu (optimalizace na èas nebo velikost kódu). Obecnì se pou¾ívají následující metody:

� Posloupnost podmínìných skokù. Tato nejjednodu¹¹í varianta je výhodná pouze pøi ma-
lém poètu polo¾ek; ka¾dý podmínìný skok testuje jednu uvedenou variantu.

� Tabulka dvojic. Vytvoøíme vyhledávací tabulku obsahující v¾dy hodnotu konstanty a
návì¹tí zaèátku pøíkazu pro tuto variantu. V tabulce pak mù¾eme vyhledávat nìkterou
z bì¾ných metod. Není-li hodnota výrazu v tabulce nalezena, provede se implicitní varianta.
Pro velké poèty návì¹tí se nìkdy pou¾ívá tabulek s rozptýlenými polo¾kami.

� Rozskoková tabulka. V pøípadì, ¾e hodnoty konstant dostateènì hustì zaplòují urèitý
interval hodnot, napøíklad < imin; imax >, mù¾eme vytvoøit pole návì¹tí obsahující v j-
tém prvku návì¹tí pro hodnotu imin + j. Pøi vyhodnocení selektivního pøíkazu se nejprve
zjistí, zda hodnota výrazu e le¾í v intervalu< imin; imax > a pokud ano, provede se nepøímý
skok na návì¹tí ulo¾ené v (e�imin)-té polo¾ce tabulky. Nevyu¾ité pozice v tabulce se zaplní
návìt¹ím pro implicitní variantu nebo chybu.

V praxi se rovnì¾ pou¾ívají modi�kace uvedených metod nebo jejich kombinace. Napøíklad
mù¾eme kromì podmínìného skoku testujícího rovnost hodnoty výrazu s nìkterou konstantou
vygenerovat zároveò odskok, je-li hodnota men¹í, a dále pak testovat oddìlenì ji¾ men¹í podmno-
¾iny hodnot (jde vlastnì o implementaci binárního vyhledávacího stromu pomocí toku øízení).
Po vymezení dostateènì kompaktní podmno¾iny hodnot pak mù¾eme pro koneèné vyhodnocení
pou¾ít rozskokové tabulky.

Pøeklad selektivního pøíkazu do tøíadresového kódu má strukturu jako na obr. 8.20. Po
vyhodnocení výrazu E se provede odskok na vlastní tìlo selektivního pøíkazu, èím¾ se pøeskoèí
kód vygenerovaný pro jednotlivé varianty. Ka¾dá varianta je pak oznaèena návì¹tím a konèí
skokem na pøíkaz následující za selektivním pøíkazem (V jazyce C se tento skok generuje pouze
pro explicitnì zapsaný pøíkaz break).
Èást kódu uvedená mezi návì¹tími test a next odpovídá vlastnímu selektivnímu pøíkazu a její
struktura tedy závisí na zvolené metodì pøekladu. Pokud nechceme tento problém øe¹it ji¾ pøi
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kód pro vyhodnocení E do promìnné t
goto test

L1: kód pro S1
goto next

L2: kód pro S2
goto next

. . .
Ln: kód pro Sn

goto next

test:if t = V1 goto L1

if t = V2 goto L2

. . .
if t = Vn goto Ln

next:

Obr. 8.20: Pøeklad selektivního pøíkazu

generování mezikódu, lze roz¹íøit mezikód o speciální pøíkazy reprezentující selektivní pøíkaz,
napø. takto:

test: select t,Ldef

case V1,L1

case V2,L2

...

case Vn,Ln

next:

Pøíkaz select má jako parametr odkaz na místo, kde je ulo¾ena hodnota vypoèteného výrazu
a návì¹tí pro implicitní variantu, pøíkaz case de�nuje hodnotu konstanty a návì¹tí pøíslu¹ného
pøíkazu pro ka¾dou uvedenou variantu. Konec seznamu pøíkazù case je jednodu¹e rozpoznatelný
podle návì¹tí, které musí v¾dy následovat. O skuteèné metodì pøekladu se pak mù¾e rozhodnout
a¾ pøi generování kódu, kdy lze napøíklad vyu¾ít nìkterých speciálních instrukcí procesoru.

8.7 Backpatching

V pøedchozích odstavcích jsme si pøedvedli nìkolik rùzných metod generování mezikódu pro
øídicí pøíkazy. Nezabývali jsme se v¹ak vlastním pøiøazením adres pro jednotlivá návì¹tí, obchá-
zeli jsme jej pou¾itím symbolických jmen. Pøi víceprùchodovém pøekladu se toto pøiøazení mù¾e
provést v samostatném prùchodu vygenerovaným kódem, kdy u¾ jsou známy v¹echny vygenero-
vané instrukce i rozmístìní jednotlivých návì¹tí. Pokud se ale pøeklad provádí jednoprùchodovì,
dostáváme se velmi èasto do situace, kdy neznáme v urèitém bodì cílovou adresu návì¹tí, nebo»
kód, který bude tímto návì¹tím oznaèen, je¹tì nebyl vygenerován.

Tento problém mù¾eme øe¹it tak, ¾e necháme adresu návì¹tí prázdnou a udr¾ujeme seznam
adres, ze kterých se na ka¾dé takové návì¹tí odkazujeme. V okam¾iku, kdy dosáhneme místa
obsahujícího de�nici návì¹tí, zpìtnì jeho adresu doplníme do v¹ech míst uvedených v seznamu.
Tato metoda zpìtných oprav se nazývá backpatching. Implementaci si uká¾eme na jednoprùcho-
dovém pøekladu øídicích pøíkazù s logickými výrazy vyhodnocovanými zkrácenì.
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Budeme pøedpokládat, ¾e generujeme ètveøice ulo¾ené v poli; návì¹tí pak budou indexy do
pole ètvìøic. Adresa následující volné ètveøice bude ulo¾ena v promìnné nextquad. Pro manipu-
laci se seznamy návì¹tí budeme pou¾ívat následující podprogramy:

1. makelist(i) vytvoøí nový seznam obsahující pouze index i; vrátí ukazatel na vytvoøený
seznam.

2. merge(p1; p2) spojí dva seznamy, na které ukazuje p1 a p2 do jediného a vrátí ukazatel na
takto vytvoøený nový seznam.

3. backpatch(p; i) vlo¾í i jako adresu návì¹tí do v¹ech pøíkazù obsa¾ených v seznamu, na který
ukazuje p.

8.7.1 Booleovské výrazy

Pøi pøekladu booleovských výrazù doplníme do gramatiky nonterminál (marker) M , který bude
slou¾it pro uschování souèasné hodnoty èítaèe ètveøic nextquad. Upravená gramatika, pro kterou
budeme dále vytváøet pøekladové schéma, je následující:

(1) E ! E1 or M E2

(2) j E1 and M E2

(3) j not E1

(4) j ( E1 )
(5) j id1 relop id2
(6) j true
(7) j false
(8) M ! �

NonterminálE pou¾ívá syntetizované atributy truelist a falselist, obsahující seznamy neúpl-
ných instrukcí s odskoky pøi hodnotì výrazu true a false. Sémantické akce vycházejí z následující
úvahy: Napøíklad je-li v pravidle E ! E1 and M E2 hodnota E1 false, je i hodnota E false,
tak¾e v¹echny pøíkazy v E1:falselist se stanou èástí E:falselist. Je-li v¹ak E1 true, musíme
nejprve testovat E2, tak¾e cílovou adresou pro instrukce v E1:truelist musí být adresa zaèátku
kódu pro vyhodnocení E2. Tu získáme pomocí markeruM , jeho¾ atributM:quad obsahuje právì
index prvního pøíkazu pro E2. S pravidlem M ! � je svázána sémantická akce

f M:quad := nextquad g

. Hodnota èítaèe nextquad uschovaná tímto nonterminálem bude slou¾it pro zpìtné opravy
adres v seznamu E1:truelist v okam¾iku, kdy dosáhneme konce pravidla pro operátor and. Celé
pøekladové schéma pro booleovské výrazy je uvedeno na obr. 8.21.
Sémantická akce (5) generuje dva skoky, podmínìný a nepodmínìný. Oba tyto skoky smìøují
na dosud neznámou adresu, proto se jejich adresy zaøadí do seznamù E:truelist a E:falselist.
V pravidlech (6) a (7) se reprezentuje konstanta true a false jako nepodmínìný skok, jeho¾
adresa se opìt zaøadí do pøíslu¹ného seznamu neúplných skokù; druhý seznam v tomto pøípadì
bude prázdný. Uvedené schéma mù¾e být pou¾ito pøímo pøi pøekladu zdola nahoru, nebo» v¹echny
sémantické akce se vyskytují na konci pravidel a mohou se tedy provádìt zároveò s redukcemi.

Pøíklad 8.8. Uva¾ujme opìt výraz a<b or c<d and e<f jako v pøíkladu 8.6. Odpovídající
ohodnocený derivaèní strom je uveden na obr. 8.22 (názvy atributù jsou zde zkráceny). Pro
podvýraz a<b se na základì pravidla (5) vygenerují dvì ètveøice
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(1) E ! E1 or M E2 f backpatch(E1:falselist;M:quad);
E:truelist := merge(E1:truelist; E2:truelist);
E:falselist := E2:falselist g

(2) E ! E1 and M E2 f backpatch(E1:truelist;M:quad);
E:truelist := E2:truelist;
E:falselist := merge(E1:falselist; E2:falselist) g

(3) E ! not E1 f E:truelist := E1:falselist;
E:falselist := E1:truelist g

(4) E ! ( E1 ) f E:truelist := E1:truelist;
E:falselist := E1:falselist g

(5) E ! id1 relop id2 f E:truelist := makelist(nextquad);
E:falselist := makelist(nextquad+ 1);
emit('if' id1:place relop:op id2:place 'goto ');
emit(goto ) g

(6) E ! true f E:truelist := makelist(nextquad);
E:falselist := nil;
emit('goto ') g

(7) E ! false f E:falselist := makelist(nextquad);
E:truelist := nil;
emit('goto ') g

(8) M ! � f M:quad := nextquad g

Obr. 8.21: Pøekladové schéma pro booleovské výrazy s backpatchingem

100: if a < b goto

101: goto

Nonterminál M v pravidle (1) zaznamená hodnotu nextquad, která je nyní 102. Redukce
c<d na E podle pravidla (5) vygeneruje ètveøice

102: if c < d goto

103: goto

Nyní máme k dispozici nonterminál E1 z pravidla (2). Následující marker M zaznamená
souèasnou hodnotu nextquad, tj. 104. Redukce e<f na E opìt podle pravidla (5) vygeneruje

104: if y < f goto

105: goto

Dále nastane redukce podle pravidla E ! E1 and M E2. Odpovídající sémantická akce
volá proceduru backpatch(f102g; 104), která doplní adresu 104 do pøíkazu 102. Koneènì redukce
podle pravidla E ! E1 orM E2 volá backpatch(f101g; 102), která doplní adresu 102 do pøíkazu
101. Tím dostaneme koneènou posloupnost pøíkazù ve tvaru

100: if a < b goto

101: goto 102

102: if c < d goto 104

103: goto

104: if e < f goto

105: goto

pøièem¾ pro nonterminál E reprezentující celý výraz budeme mít atributy E:falselist =
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E:t = f100g

E:f = f101g

M:q = 102

E:t = f104g
E:f = f103:105g

M:q = 104
E:f = f105g
E:t = f104g

E:t = f102g
E:f = f103g

E:f = f103; 105g

E:t = f100; 104g

�

and
a < b

c < d

e < f

or

Obr. 8.22: Ohodnocený derivaèní strom pro a<b or c<d and e<f

f103; 105g a E:truelist = f100; 104g. To znamená, ¾e celý výraz má hodnotu true, provedou-li
se skoky v pøíkazech 100 nebo 104, a hodnotu false, provedou-li se skoky v pøíkazech 103 nebo
105. Cílové adresy tìchto skokù se doplní dále bìhem pøekladu v závislosti na tom, co se má
udìlat pøi které hodnotì výrazu.

8.7.2 Pøeklad øídicích pøíkazù

Nyní pøedvedeme, jakým zpùsobem se dá backpatching pou¾ít pøi jednoprùchodovém pøekladu
øídicích pøíkazù. Pro pøeklad budeme pou¾ívat následující gramatiku:

(1) S ! if E then S
(2) j if E then S else S
(3) j while E do S
(4) j begin L end
(5) j A
(6) L ! L ; S
(7) j S

Nonterminál S oznaèuje pøíkaz, L seznam pøíkazù, A pøiøazovací pøíkaz a E booleovský
výraz. Pro booleovský výraz pou¾ijeme výsledkù pøedchozího odstavce, struktura pøiøazovacího
pøíkazu, pøípadnì dal¹ích jednoduchých pøíkazù nás nyní nebude zajímat.

Pro pøeklad zvolíme opìt ten pøístup, ¾e budeme zpìtnì doplòovat adresy skokù v tom oka-
m¾iku, kdy dosáhneme jejich cílového pøíkazu. Kromì dvou seznamù adres pro booleovské výrazy
budeme rovnì¾ potøebovat seznam adres skokù na kód, který následuje za pøíkazy generovanými
nonterminály S a L; na tento seznam bude ukazovat atribut nextlist.

Pøi pøekladu pøíkazu S ! while E do S1 budeme potøebovat dvì návì¹tí: jedno pro oznaèení
zaèátku celého pøíkazu S a jedno pro tìlo cyklu S1. Adresy tìchto návì¹tí opìt zaznamenáme
pomocí dvou výskytù markeru M na pøíslu¹ných pozicích v pravidle:

S ! while M1 E do M2 S1
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S nonterminálem M bude opìt svázáno pravidlo, které do atributu M:quad ulo¾í hodnotu
èítaèe nextquad. Po zpracování tìla S1 se øízení vrací na zaèátek cyklu, tak¾e pøi redukci
while M1 E do M2 S1 na S pøepí¹eme cílové adresy skokù ze seznamu S1:nextlist na M1:quad.
Vzhledem k tomu, ¾e posledním pøíkazem S1 nemusí být skok, musíme rovnì¾ za tìlo S1 doplnit
explicitní skok na zaèátek kódu pro E. Nakonec do pøíkazù v seznamu E:truelist doplníme ad-
resu zaèátku S1, tj. M2:quad a E:falselist se stane hodnotou atributu S:nextlist celého pøíkazu
S.

Pøeklad pøíkazu if E then S1 else S2 je je¹tì ponìkud slo¾itìj¹í, nebo» potøebujeme za kód
vygenerovaný z S1 vlo¾it skok pøes kód pro S2. K tomu vyu¾ijeme dal¹ího markeru N s atributem
N:nextlist, seznamem obsahujícím pouze adresu ètveøice s pøíkazem goto , který vygeneruje
sémantická akce spojená s N . Úplné pøekladové schéma pro øídicí pøíkazy je uvedeno na obr.
8.23.

(1) S ! if E then M1 S1 N else M2 S2
f backpatch(E:truelist;M1:quad);

backpatch(E:falselist;M2:quad);
S:nextlist := merge(S1:nextlist;merge(N:nextlist; S2:nextlist)) g

(2) N ! � f N:nextlist := makelist(nextquad);
emit('goto ') g

(3) M ! � f M:quad := nextquad g
(4) S ! if E then M S1

f backpatch(E:truelist;M:quad);
S:nextlist := merge(E:falselist; S1:nextlist) g

(5) S ! while M1 E do M2 S1
f backpatch(S1:nextlist;M1:quad);

backpatch(E:truelist;M2:quad);
S:nextlist := E:falselist;
emit('goto' M1:quad) g

(6) S ! begin L end f S:nextlist := L:nextlist g
(7) S ! A f S:nextlist := nil g
(8) L! L1 ; M S f backpatch(L1:nextlist;M:quad);

L:nextlist := S:nextlist g
(9) L! S f L:nextlist := S:nextlist g

Obr. 8.23: Pøekladové schéma pro øídicí pøíkazy s backpatchingem

Pøi zpracování návì¹tí a pøíkazù skoku jako souèástí zdrojového jazyka je tøeba provádìt
navíc urèité kontroly, napøíklad zda existuje právì jedna de�nice návì¹tí, nebo zda cílová adresa
skoku nemíøí dovnitø slo¾ené konstrukce. Nìkteré jazyky, jako napø. Pascal, dále vy¾adují, aby
v¹echna návì¹tí byla pøedem deklarována.

Pokud pøekladaè rozpozná pøíkaz skoku, napø. goto L, musí zkontrolovat, zda je v rozsahu
platnosti návì¹tí L právì jedna jeho de�nice. Pokud se návì¹tí je¹tì nevyskytlo, ulo¾í se do
tabulky symbolù a pøiøadí se mu jako atribut seznam tvoøený adresou vygenerované ètveøice
s pøíkazem skoku. Pøi v¹ech dal¹ích výskytech návì¹tí v pøíkazu skoku je¹tì pøed jeho de�nicí se
do tohoto seznamu pouze pøidávají adresy odpovídajících skokových instrukcí. V okam¾iku, kdy
se vyskytne de�nice takto ji¾ pou¾itého návì¹tí, zavolá se procedura backpatch, které se pøedá
seznam nedokonèených skokových instrukcí a souèasná hodnota nextquad. Hodnota nextquad se
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rovnì¾ ulo¾í do tabulky symbolù jako skuteèná adresa návì¹tí, která se pak mù¾e v následujících
pøíkazech skoku pou¾ít pøímo.

8.7.3 Volání podprogramù

Podprogramy jsou tak dùle¾ité a èasto pou¾ívané programové konstrukce, ¾e je nutné, aby pro
volání a návraty z podprogramù generoval pøekladaè co nejefektivnìj¹í kód. V nìkterých pøípa-
dech se mohou akce spojené s pøedáváním øízení mezi podprogramy provádìt ve spolupráci se
systémem øízení bìhu programu.

Jak ji¾ bylo uvedeno v kapitole 6, volání podprogramu je obvykle standardizované ve tvaru
urèité volací posloupnosti. I kdy¾ se volací posloupnosti od sebe li¹í i pro jednotlivé implementace
jednoho programovacího jazyka, jsou obvykle tvoøeny následujícími akcemi:

Je-li zavolán podprogram, musí se pøidìlit prostor pro alokaèní záznam volaného podpro-
gramu. Musí se vyhodnotit pøedávané argumenty a dát je k dispozici volanému podprogramu
na urèitém známém místì. Dále je tøeba upravit vazební ukazatele tak, aby mìl volaný podpro-
gram zaji¹tìn pøístup ke správným datùm v nadøazených blocích. Stav volajícího podprogramu
musí být ulo¾en tak, aby mohl být znovu obnoven pøi návratu. Na známé místo se také ulo¾í
návratová adresa, místo, na které se vrátí øízení po ukonèení volaného podprogramu. Návratová
adresa je obvykle místo následující za pøíkazem volání. Nakonec se musí vygenerovat skok na
zaèátek volaného podprogramu.

Pøi návratu z podprogramu se rovnì¾ musejí provést urèité pevnì stanovené akce. Je-li pod-
program funkcí, je tøeba ulo¾it na známé místo výsledek. Dále se musí obnovit aktivaèní záznam
volajícího podprogramu a provést skok na návratovou adresu.

Mezi úkoly volajícího a volaného podprogramu není ¾ádná pøesná hranice. Èasto se tyto úkoly
rozdìlují na základì vlastností zdrojového jazyka, cílového poèítaèe a po¾adavkù operaèního
systému.
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Optimalizace

Pojem optimalizace programu úzce souvisí s pøirozeným chápáním ekvivalence mezi programy.
Dva programy jsou ekvivalentní tehdy, kdy¾ pro ka¾dý soubor vstupních údajù z mno¾iny mo¾-
ných vstupních údajù dávají stejné výstupní údaje (výsledky). Prvotním cílem kompilaèního
pøekladaèe je samozøejmì zachovat tuto ekvivalenci mezi ka¾dým zdrojovým a cílovým progra-
mem. K danému zdrojovému programu v¹ak existuje nekoneènì mnoho ekvivalentních cílových
programù, které se li¹í napø. délkou, rychlostí výpoètu, nároky na pamì» poèítaèe pøi výpoètu,
nebo dokonce algoritmy, které jsou implementovány zdrojovým a cílovým programem.

Je dokázáno, ¾e problém nalezení nejlep¹ího ekvivalentního cílového programu pro ka¾dý
zdrojový program podle urèité úèelové funkce je algoritmicky neøe¹itelný. Proto ve skuteènosti
¾ádný pøekladaè nemù¾e provádìt dokonalou optimalizaci generovaného programu. Termín op-
timalizace se v této souvislosti tradiènì pou¾ívá pro urèitá vylep¹ení cílového programu, bez
nich¾ by byl výsledný program pomalej¹í pøi výpoètu, nebo mìl vìt¹í nároky na pamì», pøí-
padnì obojí. Proces optimalizace obvykle nezahrnuje transformace zdrojového programu, které
by mìnily programátorem stanovený algoritmus øe¹ení nebo jeho implementaci ve zdrojovém
jazyce. Vzniká tak otázka, co je zdrojem optimalizace a proè není optimalizace samozøejmou
souèástí pøekladu.

Prostøedky vìt¹iny vy¹¹ích programovacích jazykù jsou charakterizovány strojovou nezá-
vislostí, která je dosa¾ena abstrakcí od konkrétního výpoèetního prostøedí, v nìm¾ budou pro-
gramy provádìny. Práce s abstraktními objekty, umo¾òující potlaèit detaily popisu výpoèetních
procesù poèítaèe, podstatnì usnadòuje zápis programu. Na druhé stranì je v¹ak efektivnost a vý-
konnost programu do znaèné míry závislá na tom, jak se pou¾ívá registrù poèítaèe (minimalizace
pøesunù mezi registry a pamìti) a jak se pou¾ívá speci�ckých vlastností instrukcí poèítaèe, tedy
prostøedkù, se kterými programátor nepracuje. Pro pøekladaèe tak vzniká obtí¾ný úkol gene-
rovat takový cílový program ekvivalentní zdrojovému programu, který je srovnatelný v kvalitì
vyu¾ívání konkrétních prostøedkù cílového poèítaèe s "ruènì" psaným programem.

Je zøejmé, ¾e kvalitu cílového programu urèuje dominujícím zpùsobem generátor cílového
programu. Na základì syntaktické a sémantické analýzy a pøípadného pøekladu do nìkterého
vnitøního jazyka vytváøí generátor cílového programu posloupnosti instrukcí implementující ope-
race získané analýzou zdrojového programu. Není snadné stanovit jednoznaènì hranici mezi
èinnostmi, které jsou v kompetenci dobrého generátoru cílového programu a èinnostmi, které
lze kvali�kovat jako optimalizaci cílového programu. Bì¾nì v¹ak sémantická analýza provádìná
v rámci syntaxí øízeného pøekladu nedává vyèerpávající informaci o kontextových vazbách z hle-
diska øídících a hlavnì údajových tokù v pøekládaném programu. Tyto vazby mohou znaènì
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ovlivnit tvar generovaného programu. Jejich vyu¾ití vy¾aduje vytvoøení speciální struktury |
grafu toku øízení programu a jeho analýzu, co¾ jsou obvykle èinnosti spojené s optimalizací
programu.

Optimalizace provádìné v rámci generování cílového programu berou v co nejvìt¹í míøe
v úvahu speci�ka architektury a instrukèního souboru cílového poèítaèe a jsou proto oznaèovány
jako strojovì závislé optimalizace.

Existuje významná tøída optimalizací, které je mo¾no provádìt nad vnitøním tvarem pøeklá-
daného programu. Tyto optimalizace lze charakterizovat jako transformace pøevádìjící pøelo¾ený
program ve vnitøním tvaru na ekvivalentní program v tém¾e vnitøním tvaru, na jeho¾ základì
bude generován lep¹í cílový program. Takové optimalizaèní transformace odstraòují neefektivní
nebo zbyteèné operace, které byly v procesu vytváøení vnitøního tvaru programu vygenerovány
v dùsledku neznalosti ji¾ zmínìných kontextových vazeb mezi promìnnými. Dále mìní poøadí
operací nebo samotné operace s cílem získat rychlej¹í program.

Ponìvad¾ tyto transformace probíhají nad relativnì strojovì nezávislou reprezentací zdro-
jového programu, nazývají se strojovì nezávislé optimalizace. Mezi typické strojovì nezávislé
optimalizace patøí:

� odstranìní výpoètù s konstantami (constant folding),

� eliminace spoleèných výrazù,

� pøesun invariantních výpoètù pøed cyklus,

� redukce ceny operace.

Optimalizace programu bývá velmi nákladnou èinností pøekladaèe jak z hlediska prodlou¾ení
celkové doby pøekladu programu, tak z hlediska práce a úsilí pøi realizaci optimalizujícího pøe-
kladaèe. Provedení urèité optimalizace umo¾òuje obvykle provést dal¹í optimalizaci tého¾ nebo
jiného typu a celý proces má tak iteraèní charakter. Nákladná je rovnì¾ analýza taku údajù.
Nìkdy se proto odli¹ují lokální optimalizace, které probíhají pouze nad sekvencemi operací (bez
skokù a vìtvení) a globální optimalizace, které vyu¾ívají kontextu celého programu a vy¾adují
globální analýzu toku údajù. Èasto strojovì nezávislé optimalizace pøedstavují samostatný (vo-
litelný) prùchod pøekladaèe.

Základní kritéria, podle kterých se posuzuje úspì¹nost optimalizace, jsou:

� délka generovaného cílového programu,

� rychlost výpoètu,

� po¾adovaná pamì» pro údaje.

Ne v¾dy je nejdùle¾itìj¹í rychlost výpoètu. Na malých poèítaèích mù¾e být pamì»ová ná-
roènost programu stejnì dùle¾itá, ne-li dùle¾itìj¹í. Ani v pøípadì, ¾e máme k dispozici dostatek
pamìti, není v¾dy ekonomické provádìt optimalizace rychlosti výpoètu. U¹etøená doba výpo-
ètu programu v pøedpokládaném poètu jeho pou¾ití by mìla pøevy¹ovat dobu, která pøipadla
na optimalizaci. Tato podmínka nemusí být v¾dy splnìna. Uva¾me napøíklad typické studenské
programy, které se èasto provádìjí pouze jedenkrát. Z tìchto v¹ech dùvodù existují v praxi rùzné
verze tého¾ pøekladaèe nebo èastìji, mo¾nosti volby v tém¾e pøekladaèi, které pøíslu¹ejí rùznému
stupni a rùzným typùm optimalizace.
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Platí dvì dùle¾ité zásady. Efekt nákladných optimalizací mù¾e být zcela zastínìn neefek-
tivním generováním cílového programu. Druhá zásada øíká, ¾e podstatného zrychlení programu
èasto dosáhneme zmìnou algoritmu. Takové vylep¹ení lze v¹ak stì¾í bì¾nì oèekávat v rámci
optimalizace provádìné pøekladaèem.

Podíl optimalizací a výbìru algoritmu ilustruje názornì tento pøíklad [3].
Pøedpokládejme, ¾e v na¹em programu pro seøazení n údajù podle velikosti jsme imple-

mentovali jednoduchý algoritmus (napø. "bubblesort") a ¾e po pøekladu získáme (neoptimalizo-
vaný) strojový program B s délkou výpoètu 100n2 mikrosekund. Pøelo¾íme-li zdrojový program
optimalizujícím pøekladaèem mù¾eme dosáhnout dvojnásobného zrychlení programu a získat
program B0 s délkou výpoètu 50n2 mikrosekund. Nyní pøedpokládejme, ¾e místo optimalizací
pou¾ijeme jiný algoritmus øazení (napø. "quicksort") a ¾e získáme (neoptimalizovaný) program
Q s délkou výpoètu 500n log(n) mikrosekund. Konkrétní délky výpoètu programù B, B0 a Q
pro n = 100 a n = 1000 udává tab. 9.1.

n = 100 n = 1000
pùvodní program 1 s 100 s
optimalizovaný program B0 0,5 s 50 s
program Q s rychlej¹ím algoritmem 0,1 s 1,5 s

Tab. 9.1: Efekt optimalizace a zámìny algoritmu

Vidíme, ¾e pro n = 100 je neoptimalizovaný program Q pìtkrát rychlej¹í ne¾ optimalizovaný
program B0, pro n = 1000 je 33 krát rychlej¹í a pro n vìt¹í ne¾ 1000 je zrychlení programu
øazení je¹tì výraznìj¹í.

V této kapitole se zamìøíme na strojovì nezávislé optimalizace nad programem ve vnitøním
jazyce pøekladaèe. V pøíkladech a v popisech nìkterých algoritmù budeme pou¾ívat vnitøní jazyk
tøíadresových instrukcí zavedený v kap. 8. Problémy spojené se strojovì závislými optimalizacemi
jsou diskutovány v kap. 10, která pojednává o generování cílového programu.

Celá kapitola je rozdìlena do ètyø vzájemnì souvisejících èástí, které se zabývají grafem
toku øízení programu, základními typy strojovì nezávislých optimalizací, lokální optimalizací
v sekvencích pøíkazù a základy analýzy toku údajù.

9.1 Graf toku øízení programu

Nyní zavedeme dùle¾itou reprezentaci vnitøního tvaru programu, která umo¾òuje zobrazit in-
formaci o v¹ech mo¾ných výpoèetních posloupnostech na úrovni pøíkazù (instrukcí) vnitøního
tvaru programu. Touto reprezentací je orientovaný graf, jeho¾ vrcholy pøíslu¹ejí nikoliv jednotli-
vým pøíkazùm, jak je tomu u výpoèetního grafu programu, ale posloupnostem pøíkazù, které se
nazývají základní bloky. Hrany grafu toku øízení programu pak reprezentují relaci následnosti
z hlediska potenciálního pøenosu øízení mezi základními bloky.

Vyjádøeno pøesnìji, základní blok je posloupnost po sobì následujících pøíkazù, její¾ provádìní
mù¾e zaèít pouze prvním pøíkazem a neobsahuje, s výjimkou posledního pøíkazu, pøíkaz vìtvení,
skoku nebo zastavení výpoètu. Za ka¾dých okolností se pøíkazy tvoøící základní blok provedou
v¾dy v¹echny.

Ponìvad¾ øízení uvnitø základního bloku je pøísnì sekvenèní, lze základní blok z hlediska toku
øízení chápat jako nedìlitelnou jednotku a základní blok tak mù¾e být reprezentován jediným
vrcholem grafu.
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Celý graf toku øízení programu, dále jen graf toku øízení, je orientovaný graf GTR =
(B;H; �), kde

B je mno¾ina základních blokù,

H je mno¾ina hran,

� je zobrazení � : H ! B�B takové, ¾e �(h) = (Bi; Bj) právì kdy¾ blok Bj je potenciálním
následníkem bloku Bi z hlediska toku øízení, h 2 H a Bi; Bj 2 B.

Symboly �(B) a ��1(B) budeme oznaèovat mno¾inu následníkù a mno¾inu pøedchùdcù vr-
cholu B:

�(B) = fB0 : 9h 2 H takové, ¾e �(h) = (B;B0)g

��1(B) = fB0 : 9h 2 H takové, ¾e �(h) = (B;B0)g:

Dùle¾itou charakteristikou grafu toku øízení je skuteènost, ¾e hrany nenesou ¾ádnou dal¹í
informaci o povaze pøechodu mezi základními bloky (zda je nepodmínìný nebo pøíslu¹í hodnotì
true èi false urèitého booleovského výrazu). Z tohoto dùvodu nemá smysl uva¾ovat pøípadné ná-
sobné (rovnobì¾né) hrany mezi dvìma vrcholy a proto není tøeba hrany explicitnì pojmenovávat.
Ka¾dou hranu lze jednoznaènì reprezentovat uspoøádanou dvojicí (Bi; Bj).

Pøíklad 9.1. Na obr. 9.1 je posloupnost pøíkazù n-adresového vnitøního jazyka, která pøíslu¹í
pøekladu pøíkazù

while (A <= B) and (C <= D) or (X=Y) do

A:=A+1;

X:=Y-1;

Pøíslu¹ný graf toku øízení je zobrazen na obr. 9.2.

(1) if A > B goto 4 (6) A := T1

(2) if C > D goto 4 (7) goto 1

(3) goto 5 (8) T2 := Y - 1

(4) if X <> Y goto 8 (9) X := T2

(5) T1 := A + 1

Obr. 9.1: Tøíadresový kód

Døíve ne¾ popí¹eme algoritmus konstrukce grafu toku øízení, zabývejme se otázkou rozkladu
vnitøního tvaru programu do základních blokù.

Pro identi�kaci základních blokù je klíèovou otázkou nalezení jejich úvodních (prvních) pøí-
kazù. Je-li znám úvodní pøíkaz základního bloku, pak celý základní blok tvoøí posloupnost po
sobì jdoucích pøíkazù zahrnující v¹echny pøíkazy a¾ po první výskyt úvodního pøíkazu jiného
základního bloku.

Mno¾inu úvodních pøíkazù základních blokù v¹ak lze nalézt snadno podle tìchto pravidel:

1) První pøíkaz programu je úvodní pøíkaz.

2) Pøíkaz, na který je pøená¹eno øízení podmínìným nebo nepodmínìným skokem, je úvodní
pøíkaz.
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a) detailní tvar

b) redukovaný tvar

Obr. 9.2: Graf toku øízení
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3) Pøíkaz bezprostøednì následující za podmínìným pøíkazem je úvodní pøíkaz.

Po vytvoøení v¹ech základních blokù mohou ve výchozím programu (ve vnitøním tvaru)
existovat pøíkazy, které nepatøí do ¾ádného základního bloku. Tyto pøíkazy jsou z hlediska toku
øízení programu nedostupné (nemohou být nikdy provedeny) a mohou být proto pøekladaèem
ignorovány pøi generování cílového programu.

Algoritmus 9.1. (Konstrukce grafu toku øízení)
Vstup: Vnitøní tvar programu.
Výstup: Graf toku øízení.
Metoda:

� Vytvoø mno¾inu B = fB1; B2; : : : ; Bng základních blokù programu. Tato mno¾ina tvoøí
mno¾inu vrcholù hledaného grafu.

� Vrchol B1 odpovídající základnímu bloku, který obsahuje první pøíkaz programu, je poèá-
teèním vrcholem grafu toku øízení.

� Pro libovolné dva vrcholy Bi a Bj je (Bi; Bj) hranou grafu toku tehdy a jen tehdy, jestli¾e
platí jedna z podmínek:

a) posledním pøíkazem bloku Bi je nepodmínìný nebo podmínìný pøíkaz skoku na první
pøíkaz bloku Bj ,

b) posledním pøíkazem bloku Bi je podmínìný pøíkaz skoku, za kterým bezprostøednì
následuje první pøíkaz bloku Bj .

Graf toku øízení je ve fázi optimalizace vyu¾íván k nìkolika dùle¾itým èinnostem pøi analýze
optimalizovaného programu i syntéze "optimálního" programu. Pøednì umo¾òuje, jak jsme ji¾
uvedli, nalézt nedostupné úseky programu. Dále se pou¾ívá k detekci cyklù. Optimalizace pro-
vedené nad pøíkazy základních blokù, které tvoøí cyklus, jsou pro zrychlení cílového programu
nejvýraznìj¹í. V této souvislosti se uvádí èasto pravidlo \90-10", které øíká, ¾e statisticky pouze
10% kódu celého programu spotøebuje 90% celkové doby výpoètu programu. Tìchto 10% kódu
samozøejmì pøíslu¹í cyklùm.

Graf toku øízení hraje rovnì¾ dùle¾itou úlohu pøi globální analýze toku údajù. Údajové vazby
mezi promìnnými rùzných základních blokù jsou závislé na hodnotách, které tyto promìnné
mají pøi provádìní programu. Graf toku øízení stanovuje mo¾né cesty výpoètu. Koneènì nìkteré
optimalizaèní transformace mìní poøadí tak, ¾e mìní graf toku øízení. Typickým pøíkladem této
transformace je pøesun invariantních výpoètù v cyklu pøed zaèátek cyklu.

9.2 Základní typy strojovì nezávislých optimalizací

V tomto èlánku se seznámíme s nejèastìji pou¾ívanými typy strojovì nezávislých optimalizací.
Budeme se zabývat otázkou výsledného efektu, nikoliv metodami, kterými je tohoto efektu
dosa¾eno. V rámci rozsáhlej¹ího pøíkladu budeme sledovat typické optimalizaèní transformace.
Rovnì¾ získáme pøedstavu o tom, které dodateèné informace budou transformaèní algoritmy
po¾adovat.

Pøíklad 9.2. Uva¾ujme úsek programu, který provádí souèet vektorù. Výsledný vektor C =
(C1; : : : ; C2N+1) je souètem vektoru A = (A1; : : : ; A2N+1) a B = (B1; : : : ; B2N+1), kde N je
deklarovaná konstanta:
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I := 1;

while I <= 2*N+1 do

begin

C[I] := A[I] + B[I];

I := I+1

end

Podívejme se, jak mù¾e vypadat vnitøní tvar tohoto programu v jazyce n-adresových in-
strukcí. Pøitom pøedpokládáme, ¾e na základì tohoto vnitøního tvaru bude generován cílový
program pro poèítaè se slabikovou organizací vnitøní pamìti (1 slovo = 4 slabiky). Operand
adr(M) reprezentuje adresu zaèátku pole M.

(1) T1 := 1 (11) T9 := T7[T8]

(2) I := T1 (12) T10 := T6 + T9

(3) T2 := 2*N (13) T11 := adr(C) - 4

(4) T3 := T2+1 (14) T12 := 4*I

(5) if I > T3 goto 19 (15) T11[T12] := T10

(6) T4 : = adr(A) - 4 (16) T13 := I+1

(7) T5 := 4*I (17) I := T13

(8) T6 := T4[T5] (18) goto 3

(9) T7 := adr(B) - 4 (19)

(10) T8 := 4*I

Obr. 9.3: Vnitøní tvar programu

Na první pohled obsahuje generovaný vnitøní tvar programu øadu operací, které vedou k del-
¹ímu a pomalej¹ímu cílovému programu ne¾ je nutné. Pøesto nelze øíci, ¾e pøíèinou tìchto nee-
fektivních operací je programátorova neobratnost pøi psaní programu nebo triviálnì provedený
pøeklad do vnitøního tvaru. Základní bloky tohoto programu a jeho graf toku øízení jsou popsány
na obr. 9.4.

9.2.1 Odstranìní výpoètù s konstantami

V programu v pøíkl. 9.2 jsme pro souèet dvou vektorù pøedpokládali, ¾e N je v programu deklaro-
vaná konstanta. Proto mù¾e být operace (3) a následnì i operace (4) provedena pøi pøekladu. Je-li
napø. const N = 50, pak optimalizace odstraòující výpoèty s konstantami povede k eliminaci
operací (3) a (4) a k modi�kaci operace (5) do tvaru:

Rozhodnutí, zda danou operaci mù¾eme provést v dobì pøekladu, nemusí být obecnì jedno-
duché. Je jasné, ¾e operace A := B op C dává konstantní výsledek vyèíslitelný v dobì pøekladu,
pokud B i C jsou konstanty nebo identi�kátory konstant. Abychom v¹ak mohli na urèité místo
P, kde se promìnná A pou¾ívá, dosadit hodnotu výrazu B op C, musíme vìdìt, ¾e neexistuje
jiné pøiøazení hodnoty do promìnné A, které de�nuje rovnì¾ hodnotu promìnné A v místì P.
Prakticky to pøedpokládá, ¾e pro dané pou¾ití promìnné A jako operandu známe v¹echna ta-
ková místa ve vnitøním tvaru programu, kde je promìnné A pøiøazována hodnota a tato pøiøazení
mohou ovlivnit hodnotu promìnné A v jejím daném pou¾ití. Tento problém, oznaèovaný jako
hledání platných de�nic pro dané pou¾ití promìnné, je typickou úlohou globální analýzy taku
údajù a budeme se jím zabývat v podkapitole 9.4.
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Základní blok Pøíkazy
B1 (1) ��(2)
B2 (3) ��(6)
B3 (7)��(18)
B4 (19) ��

Obr. 9.4: Graf toku øízení programu pro výpoèet souètu vektorù

Obr. 9.5: Odstranìní výpoètù s konstantami

Dosazení konstantních hodnot a provedení operací s nimi v dobì pøekladu mù¾e vést k zjedno-
du¹ení grafu toku øízení a k nalezení nedostupných pøíkazù vnitøního tvaru programu. Uva¾ujme
napø. pøíkaz

if P + Q = 4 then S1 else S2,

kde P a Q jsou konstanty nebo promìnné, které nabývají pro pou¾ití v uvedeném pøíkaze v¾dy
hodnotu 2. Pak lze provést transformaci podle obr. 9.6, která odstraòuje nedostupný blok od-
povídající pøíkazu S2.

Dosazení konstantních hodnot rovnì¾ umo¾ní aplikovat nìkteré základní identity jako napø:

A + 0 = A

A * 1 = A

A or true = true

A and true = A

Uvedená optimalizaèní transformace je dùle¾itá, proto¾e pøiná¹í nìkolik zøejmých výhod a
nemá ¾ádné nevýhody. Je zvlá¹tì efektivní v pøípadì, ¾e podprogramy jsou pøekládány jako
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Obr. 9.6: Odstranìní nedostupných operací

otevøené. Skuteènými parametry podprogramù jsou mnohdy konstanty a pøi jejich dosazení do
podprogramù vniká mnoho pøíle¾itostí k optimalizaci uvedeného typu.

9.2.2 Odstranìní redundantních operací

Operaci nebo posloupnost operací vnitøního tvaru programu nazveme redundantní, je-li její vý-
sledná hodnota ji¾ pøístupná jako výsledek pøedchozí instrukce nebo posloupnosti instrukcí.
Typickým zástupcem redundantních operací jsou výpoèty spoleèných podvýrazù | podvýrazù,
které dávají stejné hodnoty. Výpoèty spoleèných podvýrazù jsou v men¹í míøe dùsledkem shod-
ných výrazù objevujících se ve zdrojovém programu pro zlep¹ení dokumentace nebo èitelnosti
programu. Mnoho programátorù dá napø. pøednost zápisu

A[i+1] := B[i+1] + C[i+1]

pøed zápisem

k := i+1; A[k] := B[k] + C[k]

Hlavním zdrojem výpoètù spoleèných podvýrazù jsou indexované promìnné. Tradiènì se
uvádí pøíklad pøiøazovacího pøíkazu (z programu Gauss-Seidlovy iteraèní metody øe¹ení Lapla-
ceovy rovnice ve Fortranu):

A(I,J,K) = (A(I,J,K-1) + A(I,J,K+1) + A(I,J-1,K) - A(I,J+1,K) +

A(I-1,J,K) + A(I+1,J,K))/6.0

Jsou-li d1 a d2 velikosti prvních dvou dimenzí pole A, pak po pøekladu tohoto pøíkazu je
sedmkrát generován výraz I+d1*(J+d2*K) (v kombinaci s rùznými konstantami). ©est výskytù
(a výpoètù) tohoto výrazu je redundantních.

Obecnì vy¾aduje problém nalezení a odstranìní shodných podvýrazù analýzu toku údajù.
Napø. pøi pøekladu pøíkazù
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A := B + C + D

...

E := B + C + F

lze generovat posloupnost operací

T := B + C

A := T + D

...

E := T + F

eliminující spoleèný výraz B+C pouze za tìchto podmínek:

(1) mezi prvním a druhým výskytem výrazu B+C není ¾ádné pøiøazení hodnoty promìnné B

nebo C,

(2) neexistuje cesta v grafu toku øízení, která by umo¾òovala provést pøíkaz E:=T+F, ani¾ by
byl proveden pøíkaz T:=B+C.

Podmínka (2) je automaticky splnìna v rámci základního bloku. Existuje metoda eliminace
spoleèných podvýrazù v rámci základního bloku, která je relativnì velmi efektivní a která umo¾-
òuje odstraòovat i spoleèné výrazy, které nejsou textovì identické. Napø. v posloupnosti

A := B + C

R := B

S := C

D := R + S

jsou to výrazy B+C a R+S. Touto metodou se budeme zabývat v podkapitole 9.3.
Za redundantní operace mù¾eme pova¾ovat rovnì¾ nìkterá pøiøazení generovaná pøi zpraco-

vání sémantiky. Napø. pøi pøekladu pøíkazu I:=I+1 jsou generovány dvì n-adresové instrukce

T := I+1

I := T,

z nich¾ první je generována pro <výraz> a druhá pro <pøiøazovací pøíkaz>. Pokud výraz I+1

není spoleèným podvýrazem vzhledem k pøíkazùm, které jsou v kontextu operace T:=I+1, pak
je pomocná promìnná T a pøiøazení I:=T redundantní a uvedená dvojice mù¾e být nahrazena
jedinou instrukcí I:=I+1.

Pro optimalizaci tohoto typu platí v podstatì toté¾, co pro odstranìní spoleèných výrazù.
V kontextu celého programu vy¾aduje eliminace pøíkazù A:=B globální analýzu toku údajù.
Pøi lokální optimalizaci v rámci základního bloku je odstranìní pøíkazù typu A:=B souèástí
transformace odstraòující spoleèné výrazy.

Vrátíme-li se k pøíkl. 9.2 a provedeme-li popsané optimalizace programu z obr. 9.3 vèetnì
odstranìní výpoètù s konstantami, dostaneme optimalizovaný vnitøní tvar programu na obr. 9.7.

Redukce poètu instrukcí a poètu pomocných promìnných je dùsledkem dosazení konstanty
N=50, odstranìní zbyteèných pøiøazení (pøíkazù (1), (2), (16) a (17) na obr. 9.3) a eliminace
spoleèného výrazu 4*I (pøíkazy (10) a (14) na obr. 9.3).

Výhody optimalizaèních transformací popsaných v tomto odstavci jsou zjevné. Pøiná¹ejí
zrychlení i redukci délky programu, ponìvad¾ pro redundantní operace nejsou generovány (a
tedy ani provádìny) ¾ádné instrukce. Nevýhodou mohou být vìt¹í nároky na vyu¾ití registrù
poèítaèe.
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1) I := 1 8) T10 := T6+T9

2) if I > 101 goto 13 9) T11 := adr(C)-4

3) T4 := adr(A)-4 10) T11[T5] := T10

4) T5 := 4*I 11) I := I+1

5) T6 : = T4[T5] 12) goto 2

6) T7 := adr(B)-4 13)

7) T9 := T7[T5]

Obr. 9.7: Vnitøní tvar programu po optimalizaci

9.2.3 Pøesun operací

Pøesun operací je optimalizaèní transformace, která mìní poøadí (vybraných) operací s cílem:

a) dosáhnout ménì èastého provádìní pøesunutých operací,

b) zkrátit délku programu tím, ¾e operace, spoleèné v¹em mo¾ným cestám programu, se ge-
nerují pouze jedenkrát.

Nejèastìji se objevuje tato optimalizaèní transformace v souvislosti s optimalizací cyklù pøi
odstraòování invariantních výpoètù v cyklu | invariantù cyklu.

Invariantem cyklu nazýváme takovou posloupnost operací, které dávají pøi ka¾dém prùchodu
cyklem stejný výsledek. Zdroje invariantù cyklu jsou stejné jako zdroje spoleèných výrazù.
Neuva¾ujeme-li zaèáteènické programátorské prohøe¹ky, pak invarianty cyklu vznikají tak, ¾e
programátor nechce sni¾ovat èitelnost programu (napø. rozkládat booleovský výraz øídící cyklus
while nebo repeat na podvýrazy, které jsou invariantní v cyklu a ty vyèíslovat pøed cyklem). Vý-
znamnìj¹ím zdrojem jsou v¹ak ty operace generované pøekladaèem, které programátor nemù¾e
ovlivòovat, jako jsou operace generované pøi pøekladu indexovaných promìnných.

Ilustrujme nejdøíve tuto transformaci na pøíkl. 9.2. Pøedpokládejme, ¾e pamì» pro vektory
A, B, C je pøidìlena dynamicky v zásobníku. Pak výrazy typu adr(A)-4 tvoøí invariant cyklu a
mohou byt vyèísleny pouze jednou pøed vlastním cyklem. Výsledek pøesunu invariantu je uveden
na obr. 9.8. Pøesunutý invariant tvoøí základní blok B5.

Poznamenejme, ¾e pokud by pamì»ový prostor pro vektory A, B, C byl pøidìlován staticky, pak
lze uvedené výrazy vyèíslit v dobì pøekladu. Naopak, pøi dynamickém pøidìlování s pou¾itím
hromady, nelze tyto výrazy pova¾ovat za invarianty cyklu, ponìvad¾ pøípadné èi¹tìní pamìti
(garbage collection) mù¾e zpùsobit zmìnu ulo¾ení nìkterého vektoru v pamìti bìhem provádìní
cyklu.

Pøesun invariantu cyklu je obecnì velmi úèinná, ale také nákladná transformace. Vy¾aduje
tyto èinnosti:

� nalezení základních blokù, které vytváøejí cyklus,

� nalezení invariantu cyklu,

� vlastní pøesun invariantu z cyklu.

Nalezení cyklù v programu vy¾aduje analýzu grafu toku øízení, pøi ní¾ se hledají silnì souvislé
komponenty grafu. Obvykle se v¹ak kromì silné souvislosti po¾aduje, aby existoval pouze jeden
\vstupní blok" cyklu, tedy jediný základní blok, kterým vedou v¹echny mo¾né cesty z vnìj¹ku
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Obr. 9.8: Pøesun invariantu cyklu

cyklu do libovolného základního bloku cyklu. Tuto podmínku automaticky splòují cykly, které
vzniknou pøekladem strukturovaných pøíkazù cyklu (while, repeat, for), ne v¹ak cykly, které
vzniknou pou¾itím podmínìných a nepodmínìných skokù ve zdrojovém programu. Jediný vstup-
ní blok usnadòuje hledání invariantu cyklu a hlavnì jeho pøesunutí z cyklu. V pøípadì, ¾e existuje
více vstupních blokù cyklu, je nutné pøedøazovat invariant pøed ka¾dý takový blok, co¾ by mohlo
vést k ne¾ádoucímu prodlou¾ení programu.

Nalezení invariantu cyklu vy¾aduje informaci o de�nicích (místech, kde je promìnné pøi-
øazena hodnota) a pou¾itích (místech, kde je hodnota promìnné pou¾ita jako operand) v¹ech
promìnných cyklu. Operace A op B je invariantní, jestli¾e promìnné A a B nemají ¾ádnou de-
�nici v blocích tvoøících cyklus, nebo jejich de�nice v tìchto blocích pøiøazují hodnoty v cyklu
invariantní (výsledky invariantních operací). Hledání invariantu cyklu tedy vy¾aduje globální
analýzu toku údajù a je opìt procesem, který má iteraèní charakter.

Vlastní pøesun invariantu se zdá být nejsna¾¹ím úkonem. Vytvoøíme nový základní blok,
nazývaný prolog cyklu, do nìho¾ pøesuneme invariantní operace v poøadí, jak byly detekovány
pøi hledání invariantu. Situaci ilustruje obr. 9.9.
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Obr. 9.9: Vytvoøení prologu cyklu

Pøesun invariantní operace je v¹ak komplikován tím, ¾e ne ka¾dá operace mù¾e být pøesu-
nuta do prologu cyklu ani¾ by nebyl poru¹en základní pøedpoklad optimalizace | zachování
ekvivalence se zdrojovým programem. Abychom snáze pochopili podmínky, které umo¾òují pøe-
sun, uva¾ujme pøíklad nesprávné optimalizace na obr. 9.10. Na obr. 9.10(b) je proveden pøesun
invariantu I:=2 pøed cyklus.

Transformace na obr. 9.10(b) není správná proto, ¾e zatímco v programu na obr. 9.10(a)
mù¾e být promìnné J v bloku B5 pøiøazena jak hodnota 1, tak hodnota 2, v programu na obr.
9.10(b) je promìnné J pøiøazena v¾dy hodnota 2. Pøíèinou tohoto rozdílu je existence cesty
B1; B2; : : : ; B2; B4; B5 v programu 9.10(a), na které není nikdy provedena invariantní operace
I:=2. Mù¾eme tedy zformulovat první podmínku pøesunu.

1) Invariantní operace A := B op C nemù¾e být pøesunuta do prologu cyklu, není-li blok,
v nìm¾ se nachází, souèástí ka¾dé cesty vedoucí ven z cyklu. S rizikem, ¾e odstranìní
invariantní operace mù¾e ve skuteènosti prodlou¾it výsledný program, lze uvedenou pod-
mínku ignorovat v pøípadì, ¾e se promìnné A nepou¾ívá mimo cyklus, co¾ je èastý pøípad
generovaných pomocných promìnných.

Dal¹í dvì podmínky jsou podobného charakteru. Invariantní operace A := B op C nemù¾e
být pøesunuta do prologu cyklu, pokud:

2) v cyklu existuje dal¹í de�nice promìnné A,

3) v cyklu existuje pou¾ití promìnné A, k nìmu¾ se vztahuje jiná de�nice promìnné A (ne¾
A := B op C).

Chybný pøesun invariantu pøi nesplnìní podmínky 2) mù¾eme ilustrovat na obr. 9.10(a) za
pøedpokladu, ¾e blok B2 obsahuje pøíkazy:
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Obr. 9.10: Pøíklad nesprávného pøesunu invariantní operace
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B2: I := 3

if X < Y goto B3

Aèkoliv je splnìna podmínka 1), invariantní pøíkaz I:=3 nelze pøesunout pøed cyklus, pro-
to¾e promìnná J pøi provedení posloupnosti B1; B2; B3; B4; B2; B4; B5 základních blokù nabude
v bloku B5 hodnoty 3, av¹ak po pøesunu pøíkazu I:=3, pøi provedení té¾e posloupnosti, bude
mít J hodnotu 2.

Podobnì lze ilustrovat význam podmínky 3). Pøedpokládejme, ¾e blok B4 na obr. 9.10(a)
bude vytvoøen pøíkazy:

B4: K := I

Y := Y-1

if Y < 20 goto B5

K pou¾ití promìnné I v pøíkaze K := I se vztahuje de�nice I v bloku B1 i v B3. Po pøesunutí
pøíkazu I := 2 do bloku B6 (obr. 9.10(b)) v¹ak promìnná K ji¾ nemù¾e získat hodnotu 1. Vidíme
tedy, ¾e ani vlastní pøesun invariantních operací není levnou transformací, proto¾e vy¾aduje
analýzu toku øízení i toku údajù.

Pøesun invariantních operací pøed cyklus pøiná¹í velké úspory strojového èasu v dobì výpo-
ètu, av¹ak pouze v pøípadì ¾e cyklus probìhne mnohokrát. V cyklu, který o¹etøuje vyjímeèné
nebo nestandardní situace, které vìt¹inou neprobíhají vùbec, zpùsobuje pøesun invariantù pro-
dlou¾ení výpoètu (invariant se provede, i kdy¾ se cyklus neprovede).

Optimalizaèní transformace pøesunu operací se uplatòuje rovnì¾ ve spojení s odstraòováním
spoleèných výrazù.

Uva¾me pøíklad podmínìného pøíkazu:

if X > O then A := B + C + D else A := B + C - D

s grafem toku øízení na obr. 9.11(a).
Vidíme, ¾e alternativy tohoto pøíkazu obsahují stejný podvýraz B+C, nikoliv v¹ak ve smyslu

odst. 9.3.2, ponìvad¾ pro ¾ádný jeho výskyt neplatí, ¾e hodnota výrazu je ji¾ k dispozici.
Transformace zobrazená na obr. 9.11(b) redukuje délku programu, ponìvad¾ instrukce pro

výpoèet výrazu B+C budou generovány pouze jedenkrát. Pøesun stejných operací pøed nejbli¾-
¹ího spoleèného pøedchùdce v grafu toku programu se nazývá vyta¾ení operací (code hoisting).
Podmínky, za kterých mù¾e být tato transformace provedena, není obtí¾né stanovit:

1) pøesouvané operace musí dávat ve v¹ech vìtvích v¾dy stejné výsledky,

2) neexistuje cesta v grafu toku øízení, která by neobsahovala základní blok, do nìho¾ byly
operace pøesunuty a zároveò obsahovala základní blok, z nìho¾ byl pøesun proveden.

9.2.4 Optimalizace indukèních promìnných

Poslední optimalizaèní transformací, kterou budeme ilustrovat, je odstraòování redundance zpù-
sobené existencí promìnných, jejich¾ hodnoty jsou vzájemnì v prùbìhu výpoètu vázány jistotou
lineární funkcí. Tato transformace se rovnì¾ uplatòuje v cyklech.

Základní indukèní promìnnou cyklu nazveme promìnnou I, její¾ v¹echny de�nice uvnitø
cyklu jsou tvaru I:=I � C, kde C je konstanta nebo jméno promìnné, její¾ hodnota se v cyklu
nemìní. Indukèní promìnná J je buï základní indukèní promìnná, nebo promìnná, ke které
existuje základní indukèní promìnná I taková, ¾e pro v¹echny hodnoty i, j promìnných I, J
platí j = f(i) a f je lineární funkce.
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(a)

(b)

Obr. 9.11: Vyta¾ení operací

Zdrojem idukèních promìnných jsou obvykle promìnné, je¾ slou¾í jako øídící promìnné cyklù
nebo promìnné urèené k indexování. Jejich hodnoty tvoøí velice èasto aritmetickou posloupnost.

Pokud k dané základní indukèní promìnné existuje tøída odvozených indukèních promìn-
ných, pak lze výpoèty s tìmito promìnnými optimalizovat ze dvou hledisek takovým zpùsobem,
¾e:

a) vybereme jedinou indukèní promìnnou, nad kterou budeme realizovat výpoèet a ostatní
indukèní promìnné vylouèíme,

b) realizujeme výpoèet hodnot indukèní promìnné operacemi, které jsou èasovì ménì nároèné.

Podívejme se nyní, jak bude vypadat tato transformace v programu souètu vektorù na obr.
9.8. V bloku B3 existuje základní indukèní promìnná I a k ní pøíslu¹ející indukèní promìnná
T5. Hodnoty tìchto promìnných jsou v cyklu vázány vztahem t5 = 4 * i. Za pøedpokladu, ¾e
se hodnoty promìnné I po ukonèení cyklu (I=102) v bloku B4 a jeho následnících nepou¾ívá,
mù¾eme provést tyto modi�kace pøíkazù vnitøního tvaru programu:

1) pøed cyklem (blokem B2) inicializovat promìnnou T5 (T5:=0) a nahradit operaci T5:=4*I
operací T5:=T5+4,
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2) upravit podmínku pro test na konec cyklu tak, aby závisela na hodnotì promìnná T5 a
nikoliv na hodnotì promìnné I,

3) odstranit pøíkaz I:=I+1.

Výsledný vnitøní tvar programu získaný po této optimalizaci je zobrazen na obr. 9.12.
Nahrazení operace násobení operací seèítání (operace (7) na obr. 9.12) je speciálním pøípadem

obecnìj¹í optimalizaèní transformace nazývané redukce ceny operace (strength reduction). Na
vìt¹inì poèítaèù je operace násobení nìkolikanásobnì del¹í ne¾ seèítání, proto jejich výmìna
mù¾e pøi cyklických výpoètech pøinést nezanedbatelný zisk.

Výraznìj¹ím pøíkladem redukce ceny operace je pøípad nahrazení operace výpoètu délky
øetìzce daného zøetìzením øetìzcù r1 a r2

LENGTH(r1:r2)

operací
LENGTH(r1) + LENGTH(r2):

Úplná eliminace promìnné I ve vnitøním tvaru programu na obr. 9.12 byla mo¾ná pouze za
pøedpokladu, ¾e I není po opu¹tìní cyklu \¾ivá," tj. její hodnoty se nepou¾ije, ani¾ by pøedcházela
nová de�nice promìnné I. I kdy¾ je to ve skuteènosti velmi pravdìpodobné, je nutné tuto
vlastnost ovìøit, co¾ vy¾aduje analýzu toku údajù.

Optimalizací indukèních promìnných jsme uzavøeli diskusi a ukázky èastých optimalizaèních
transformací. I kdy¾ uvedený soubor transformací není úplný, mù¾eme ho pokládat za dostateènì
reprezentativní pro vìt¹inu vy¹¹ích programovacích jazykù. V tab. 9.2 je vyèíslen souhrný pøínos
uvedených optimalizaèních transformací pro demonstraèní pøíklad 9.2.

Pùvodní Optimalizovaný
program program

délka 19 12
poèet promìnných 16 8
poèet provádìných operací 1820 813
z toho operací násobení 101 0

Tab. 9.2: Srovnání neoptimalizovaného a optimalizovaného programu pro souèet vektorù

9.3 Optimalizace v základním bloku

V tomto èlánku se seznámíme s metodou lokálních optimalizací v rámci posloupnosti pøíkazù
tvoøících základní blok. Ve srovnání s globálními optimalizacemi nad celým programem nebo
souborem základních blokù je tato metoda efektivní, ponìvad¾ nevy¾aduje globální analýzu toku
údajù. Umo¾òuje (v rámci základního bloku) eliminovat spoleèné podvýrazy, odstraòovat zby-
teèná pøiøazení typu A := B a redukovat poèet generovaných pomocných promìnných. Zvlá¹tì
poslední ze jmenovaných optimalizací se dotýká vyu¾ití registrù poèítaèe, a proto je tato metoda
èasto implementována jako souèást generátoru cílového programu.

Základem popisované metody je reprezentace základního bloku orientovaným acyklickým
grafem a zpìtná transformace tohoto grafu dávající optimalizovaný základní blok. Døíve, ne¾
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1) T4 := adr(A)-4

2) T7 := adr(B)-4

3) T11 := adr(C)-4

4) T5 := 0

5) if T5 > 400 goto 12

6) T5 := T5 + 4

7) T6 := T4[T5]

8) T9 := T7[T5]

9) T10 := T6 + T9

10) T11[T5] := T10

11) goto 5

12)

Obr. 9.12: Program s optimalizovanými indukèními promìnnými
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uvedeme vlastnosti této reprezentace a popí¹eme konstrukci pøíslu¹ného grafu, podívejme se na
ilustraèní pøíklad na obr. 9.13, kde je zobrazen

a) zdrojový tvar základního bloku,

b) jeho vnitøní tvar po pøekladu,

c) reprezentace tohoto vnitøního tvaru acyklickým orientovaným grafem,

d) zpìtnì vytvoøený optimalizovaný základní blok.

(a) (b) (c)

W:=X+Y+Z 1) T1:=X+Y 6) T4:=X+Z 1) V:=X+Y

Z:=Y; 2) T2:=T1+Z 7) V:=T4 2) W:=V+Z

V:=X+Z; 3) W:=T2 8) T5:=X 3) Z:=X

Z:=X 4) T3:=Y 9) Z:=T5

5) Z:=T3

(d)

Obr. 9.13: Ilustraèní pøíklad

9.3.1 De�nice a vlastnosti grafu reprezentujícího základní blok

Uva¾ujme základní blok ZB. Graf GZB je orientovaný acyklický graf (pøípadnì multigraf), jeho¾
vrcholy mají dvì ohodnocení h1, h2. Popi¹me nejdøíve ohodnocení h1.

1) Listy grafu, tj. vrcholy, z nich¾ nevychází ¾adná hrana, jsou ohodnoceny konstantami nebo
jmény promìnných, které reprezentují vstupní údaje pro výpoèty realizované základním
blokem. Hodnoty tìchto promìnných jsou de�novány vnì bloku ZB.

2) Zbývající vrcholy, tj. vnitøní vrcholy grafu, jsou ohodnoceny operátory jednotlivých operací
základního bloku.

3) Hrany vycházející z vnitøního vrcholu v urèují operandy (vrcholy reprezentující tyto ope-
randy) operátoru h1(v).

Ohodnocení h2 pøiøazuje ke ka¾dému vrcholu seznam jmen promìnných (mù¾e být prázdný),
které nesou hodnotu vypoèítanou daným vrcholem nebo pøiøazenou k danému vrcholu. Pøiøazení
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tìchto promìnných vrcholùm grafu je jednoznaèné. Poznamenejme, ¾e popsaná reprezentace
základního bloku je velmi pøíbuzná s vnitøním tvarem ve formì trojic. Jestli¾e se v nìkteré
operaci vyskytnou shodné operandy, pak z pøíslu¹ného vrcholu vycházejí násobné hrany.

Mechanismus vytváøení ohodnocení h2 je urèitou formou simulace výpoètu operací základ-
ního bloku. Dynamicky zaøazuje a vyøazuje prvky seznamù pøíslu¹ející vrcholùm grafu podle
de�nic popsaných jednotlivými operacemi. Tímto mechanismem je realizována analýza toku
údajù v rámci základního bloku, pøi ní¾ jsou nalezeny spoleèné podvýrazy. Na základì výsled-
ného ohodnocení h2 pak mohou být eliminovány redundantní pøiøazení a generované pomocné
promìnné.

9.3.2 Konstrukce grafu GZB

Algoritmus konstrukce grafu GZB prochází jednotlivé operace tvoøící základní blok v daném
poøadí a podle dále popsaného typu operace pøidává do grafuGZB nové vrcholy a hrany a vytváøí
èi modi�kuje ohodnocení vrcholù. Na poèátku je graf GZB prázdný.

Budeme rozli¹ovat tøi typy operací základního bloku

a) A := B op C, op je binární operátor,

b) A := op B, op je unární operátor a

c) A := B

a odvolávat se na nì jako na typ a), b), nebo c).
Slo¾ky grafu GZB = (U;H; �) mají obvyklý význam:

U je mno¾ina vrcholù,

H je mno¾ina hran,

� je incidenèní relace � : H ! U � U .

Hranu h tedy reprezentujeme uspoøádanou dvojicí vrcholù �(h) = (u1; u2); u1; u2 2 U .
Pøi zpracování operací typu a) a b) algoritmus vytváøení grafu GZB nejdøíve hledá

1) vrcholy reprezentující operandy operace,

2) pøípadnì celý podstrom reprezentující operandy i operátor a identi�kuje tak spoleèný
podvýraz.

Provedení akce 1) spolu s vytvoøením nového vrcholu reprezentujícího hledaný operand v pøí-
padì neúspì¹ného hledání popí¹eme procedurou URCI VRCHOL.

procedure URCI VRCHOL(OPERAND; V );
fprocedura v grafu GZB nalezne nebo vytvoøí vrchol V
s ohodnocením h1(V ) = OPERANDg
begin

if 9u 2 U(OPERAND = h2(u))then V := u
else

if 9list 2 U(OPERAND = h1(list)) then V := list
else begin fje tøeba vytvoøit nový vrcholg
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V := NOVY VRCHOL;
h1(V ) := OPERAND

end
end

Pou¾itá procedura NOVY VRCHOL vytváøí dal¹í vrchol grafu GZB (v tomto pøípadì bu-
doucí list grafu) a zaøadí tento vrchol do stávající mno¾iny vrcholù U . Poøadí testù na exis-
tenci vrcholu u v grafu GZB je dùle¾ité. Nejprve je tøeba ovìøit, zda neexistuje vrchol, jeho¾
znaèení h2 obsahuje prvek OPERAND. Pokud ano, pak pøi zpracování pøedcházela operace
de�nující OPERAND (tj. OPERAND:= : : :) a pak takový vrchol, a nikoli list u se znaèením
h1(u) = OPERAND, reprezentuje hodnotu hledaného operandu operace.

Celý základní krok algoritmu vytváøení grafu GZB je popsán na obr. 9.14. Kromì uvedených
procedur pou¾ívá procedury:

VYTVOR HRANU(U; V ), která vytváøí hranu (U; V ),

ODSTRAN(P; V ), která odstraní z h2(V ) prvek P ,

DOPLN(P; V ), která doplní do h2(V ) prvek P .

Na obr. 9.15 je ilustrováno vytváøení grafu GZB pro základní blok z obr. 9.13(b) po jednot-
livých krocích.

Uvedený algoritmus je jednoduchý a efektivní, av¹ak nemusí dát ekvivalentní reprezentaci
základního bloku v pøípadì, ¾e základní blok obsahuje operace indexování, výskyty ukazatelù a
volání procedur.

Uva¾me napø. základní blok tvoøený pøíkazy

(1) X := A[I]

(2) A[J] := Y

(3) Z := A[I]

Popsaný algoritmus reprezentuje tento základní blok grafem na obr. 9.16, v nìm¾ je výraz A[I]
pova¾ován za spoleèný podvýraz.

Na základì tohoto grafu bude vytvoøen optimalizovaný blok

(1) X := A[I]

(2) Z := X

(3) A[J] := Y

Tento blok v¹ak není ekvivalentní výchozí posloupnosti pøíkazù. V pøípadì, ¾e I=J a
Y 6= A[J] budou hodnoty pøiøazené promìnné Z odli¹né. Pøíèinou uvedené reprezentace základ-
ního bloku je jev, který je v angliètinì oznaèován termínem \aliasing," co¾ znamená, ¾e tatá¾
promìnná je reprezentována rùznými jmény. V na¹em pøíkladì, v pøípadì I=J, reprezentují in-
dexované promìnné A[I] a A[J] stejnou promìnnou. Výraz A[I] v pøíkazech (1) a (3) nelze
pova¾ovat za spoleèný, ponìvad¾ pøíkazem (2) mù¾e být zmìnìna jeho hodnota, a to ani¾ se
zmìní jeho \operandy" adr(A) nebo I. Aby uvedený algoritmus konstrukce grafu GZB dával
skuteènì ekvivalentní reprezentaci základního bloku, je tøeba postupovat takto:

V okam¾iku, kdy je prvku pole A pøiøazena hodnota, musíme dodat ke v¹em vrcholùm,
které reprezentují operátor s operandem adr(A), informaci, je¾ vylouèí tyto vrcholy jako mo¾né
reprezentanty spoleèných výrazù. Na základì této informace, bude pøi zpracování pøíkazu (3)
v diskutovaném pøíkladì vytvoøen nový vrchol V 3 reprezentující promìnnou A[I], jak ukazuje
obr. 9.17.
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begin
fzpracování jedné operace typu

(a) A := B op C;
(b) A := op B;
(c) A := B

základního blokug
URCI V RCHOL(B; v1);
case typ operace of
a : begin
URCI VRCHOL(C; v2);
if (9v 2 U(h1(v) = op ^ h1; h2 2 H(�(h1) = (v; v1) ^ �(h2) = (v; v2)))
then fspoleèný podvýraz B op Cg
KOREN := v

else begin
KOREN := NOVY VRCHOL;
h1(KOREN) := op;
VYTVOR HRANU(KOREN; v1);
VYTVOR HRANU(KOREN; v2);

end
end;
b : if (9v 2 U(h1(v) = op ^ 9h 2 H(�(h1) = (v; v1)))
then fspoleèný podvýraz op Bg
KOREN := v

else begin
KOREN := NOVY VRCHOL;
h1(KOREN) := op;
VYTVOR HRANU(KOREN; v1)

end;
c : KOREN := v;

end;
faktualizace ohodnocení h2 vrcholùg
if (9v 2 U(A 2 h2(v)) then
ODSTRAN(A; v);

DOPLN(A;KOREN);
end

Obr. 9.14: Základní krok vytváøení grafu GZB
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(1)

(2)

(3)

(4)

(5)

(6)

(7)

(8)

(9)

Obr 9 15: Vytváøení grafu GZB
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Obr. 9.16: Graf GZB pro operace indexování

Obr. 9.17: Modi�kovaný graf GZB pro operace indexování

Podobná situace nastane v pøípadì, kdy základní blok obsahuje pøíkaz A�:=B, kde A je pro-
mìnná typu ukazatel. Pokud nevíme, kam mù¾e ukazatel A ukazovat, pak musíme v dosud
vytvoøeném grafu GZB vylouèit v¹echny vrcholy jako mo¾né reprezentanty spoleèných výrazù.
Je-li takto vylouèen napøíklad vrchol n reprezentující promìnnou P a následuje-li vzápìtí pøí-
øazení do této promìnné, pak algoritmus konstrukce grafu GZB musí vytvoøit nový list, který
bude dále reprezentovat promìnnou P.

Rovnì¾ v pøípadì operace vyvolání procedury nebo funkce musí být uvedeným zpùsobem
vylouèeny v¹echny vrcholy grafu kvùli mo¾ným vedlej¹ím efektùm procedury nebo funkce. Poèet
vylouèených vrcholù lze omezit, jestli¾e víme, které promìnné se mohou vyvoláním procedury
zmìnit.

9.3.3 Rekonstrukce optimalizovaného základního bloku z grafu GZB

Nejdøíve uva¾ujme graf GZB získaný pro základní blok, v nìm¾ se nevyskytovala ani pøiøazení
indexovaným promìnným nebo promìnným typu ukazatel, ani volání procedur.

Na základì grafu GZB a ohodnocení h1 a h2 mù¾eme vytvoøit redukovanou posloupnost
operací základního bloku, ve které budou vynechány operace spoleèných podvýrazù a operace
typu A := B, pokud nebudou nezbytné. Zatímco vynechání redundantních výpoètù je zcela
automatické, ponìvad¾ v¹echny spoleèné výrazy jsou v grafu GZB reprezentovány jediným vr-
cholem, vynechání pøíkazù A := B vy¾aduje, aby algoritmus rekonstrukce základního bloku mìl
k disposici dal¹í informace.

Uva¾ujme vrchol v a pøedpokládejme, ¾e h2(v) = fA1; A2; : : : ; Ang, tj., ¾e vrchol v repre-
zentuje hodnotu promìnných A1; : : : ; An. Mno¾ina h2(v) mù¾e být rozlo¾ena do dvou tøíd ho2(v)
a hll(v). Ve tøídì ho2(v) budou jména tìch promìnných, které jsou \výstupními" promìnnými
základního bloku. Pøesnìji ho2(v) je mno¾ina ¾ivých promìnných, jejich¾ hodnoty vypoèítané
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v základním bloku budou pou¾ity vnì bloku. Na druhé stranì promìnné z mno¾iny hl2(v) jsou
lokální promìnné pùvodního základního bloku v tom smyslu, ¾e hodnota tìchto promìnných
vypoèítaná v základním bloku je pou¾ita pouze v tomto bloku.

Rozklad mno¾iny h2(v) na tøídy ho2(v) a h
l
2(v) je dùle¾itý z toho dùvodu, ¾e pøi rekonstrukci

optimalizovaného bloku musíme v¹em promìnným z mno¾iny ho2(v) pøiøadit hodnotu, kterou
reprezentuje vrchol v, kde¾to promìnné tøídy hl2(v) mohou být spolu s odpovídajícími pøiøaze-
ními vypu¹tìny. Vzniká tedy otázka, jak urèit tento rozklad. Obecnì nalezení mno¾iny ho2(v)
vy¾aduje znalost ¾ivých promìnných základního bloku, co¾ je jedna z charakteristických úloh
globální analýzy toku údajù. V pøípadì, ¾e se tato analýza v rámci dal¹ích optimalizací ne-
provádí, mù¾eme se spokojit s urèitou aproximací mno¾iny ho2(v), která samozøejmì pokrývá
v¹echny ¾ivé promìnné základního bloku. Tato aproximace se získá jako doplnìk k mno¾inì pro-
mìnných z h2(v), o nich¾ urèitì víme, ¾e jsou \lokální" v základním bloku. Takovou vlastnost
mají obvykle generované pomocné promìnné, napø. promìnné T1, T2, : : :, T5 na obr. 9.13(b).
Pøi urèování lokálních promìnných základního bloku je tøeba vycházet z metody pøekladu do
vnitøního tvaru, napø. pomocné promìnné generované pøi pøekladu booleovských výrazù tokem
øízení se mohou vyskytnout v nìkolika základních blocích. Za pøedpokladu, ¾e se promìnné T1,
: : :, T5 v pøíkladì na obr. 9.13 nevyskytují v jiném základním bloku, získáme aproximaci mno¾iny
ho2(v) prùnikem mno¾iny h2(v), s mno¾inou fZ; V;Wg.

Algoritmus rekonstrukce optimalizovaného základního bloku pracuje takto:

1) Vyhodnocuje vrcholy grafu v poøadí, pøi kterém je zachována podmínka topologického
øazení na orientovaném acyklickém grafu | vrchol mù¾e být vyhodnocen tehdy, jsou-li
jeho bezprostøedními následníky listy, nebo vnitøní vrcholy, které ji¾ byly vyhodnoceny.

2) Vyhodnocení vrcholù:

a) Pro ka¾dý vnitøní vrchol je vytvoøena operace A := B op C nebo A := op B, kde
op = h1(v), A je vybraná promìnná z mno¾iny ho2(v) ¾ivých promìnných, které bude
reprezentovat vrchol v (hodnotu pøíslu¹ející vrcholu v), B a C jsou promìnné repre-
zentující bezprostøední následníky vrcholu v. Je-li následníkem list u, pak je repre-
zentován promìnnou h1(u).

b) Pokud mno¾ina ho2(v) obsahuje dal¹í promìnné, øeknìme P1; P2; : : : ; Pk, pak jsou vy-
generovány pøíkazy P1:=A; P2:=A; : : :; Pk:=A.

c) Je-li v list a ho2(v) 6= ;, pak jsou obdobnì generovány pøíkazy P:=h1(v) pro v¹echny
promìnné P z mno¾iny ho2(v). Tyto pøíkazy v¹ak smí být generovány a¾ po tom, kdy
byly vyhodnoceny v¹echny vrcholy, jejich¾ nìkterý z bezprostøedních následníkù je
list u, takový, ¾e h1(u) 2 h2(v).

Pøi provádìní kroku (2a) mù¾e nastat pøípad, kdy je mno¾ina ho2(v) nebo dokonce h2(v)
prázdná, ponìvad¾ jméno promìnné pøiøazené algoritmem konstrukce grafu GZB byla z mno¾iny
h2(v) vyòato a zaøazeno do jiné mno¾iny h2(v0). V takovém pøípadì bude pro konstrukci vrcholu
v kroku (2a) vybrána pomocná promìnná z hl2(v) nebo vytvoøena nová pomocná promìnná, je-li
h2(v) 6= ;.

Na obr. 9.13(c) je vytvoøen optimalizovaný blok ke grafu z obr. 9.13(d). Obsahuje pouze 3
pøíkazy ve srovnání s 9 pøíkazy neoptimalizovaného bloku. Pov¹imnìme si rovnì¾ toho, jak byl
aplikován bod c) popsaného algoritmu rekonstrukce základního bloku. Pøíkaz Z:=X, pøíslu¹ející
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prvnímu listu, musí být generován a¾ po zpracování koøene grafu, ponìvad¾ jeho pravým operan-
dem je list odpovídající promìnné Z. Jinak by rekonstruovaný základní blok nebyl ekvivalentní
výchozímu základnímu bloku.

V pøípadì, ¾e základní blok obsahuje pøiøazení indexovaným promìnným a promìnným typu
ukazatel nebo volání procedur, pak pøi rekonstrukci optimalizovaného základního bloku nelze
obecnì aplikovat libovolné topologické øazení vrcholù grafu GZB. Napø. v grafu na obr. 9.17 je
nutné vyhodnocení vrcholù v poøadí v1; v2; v3, i kdy¾ topologické øazení pøipou¹tí libovolné jiné
poøadí.

Posaný princip vyluèování nìkterých vrcholù jako mo¾ných pøedstavitelù spoleèných výrazù
a vytváøení nových vrcholù vede k tomu, ¾e tyto vrcholy nemohou být pova¾ovány za \nezávislé"
z hlediska øazení vrcholù pøi rekonstrukci optimalizovaného základního bloku. Obecnì je nutné
dodr¾et u takových nezávislých vrcholù stejné poøadí, kdy mù¾e dojít k pøiøazení hodnoty a
pou¾ití této hodnoty, jako ve výchozím základním bloku. Detailnìj¹í pravidla pro poøadí vyhod-
nocování operací indexování, odkazù prostøednictvím ukazatelù a volání procedur jsou uvedena
napø. v [3].

Na závìr dodejme, ¾e uvedené metody reprezentace a rekonstrukce základního bloku lze
pou¾ít také pro optimalizaci zalo¾ené na nìkterých algebraických identitách. Je-li mo¾né, vzhle-
dem k vlastnostem aritmetických operací cílového strojového jazyka, aplikovat komutativní a
asociativní zákon, pak lze v nìkterých pøípadech transformovat graf základního bloku na opti-
malizovaný graf, v nìm¾ jsou rozpoznány dal¹í spoleèné podvýrazy. Tento typ transformace je
ilustrován na obr. 9.18 na pøíkladì optimalizace pøíkazù

X := Y*V*Z

W := Z*Y

a) neoptimalizovaný graf

b) optimalizovaný graf

Obr. 9.18: Optimalizace s vyu¾itím komutativního i asociativního zákona
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Na základì optimalizovaného grafu 9.18(b) bude vytvoøen optimalizovaný základní blok ob-
sahující pøíkazy

W := Y*Z

X := W*V

Vyu¾íváním algebraických zákonù pøi optimalizaci v¹ak nemusí v¾dy zachovávat po¾adova-
nou ekvivalenci výpoètù. Mù¾e vést ke ztrátì významných èíslic výsledkù operací nebo dokonce
k chybì. Uva¾me napø. výraz (A-B)+C, jeho¾ vypoèet probìhne bezchybnì, kde¾to v transformo-
vaném výrazu (A+C)-B mù¾e nastat pøeteèení pøi seèítání. Proto je tøeba, aby tato optimalizace,
pokud je implementována, byla kontrolovatelná programátorem.

9.4 Globální analýza toku údajù

V pøedchozím výkladu jsme se mnohokrát setkali se situacemi, kdy k provedení urèité opti-
malizaèní transformace bylo zapotøebí informací, které závisely na celkové struktuøe programu,
a které vy¾adovaly analýzu speci�ckých situací v rámci nìkolika základních blokù programu.
Typickými pøíklady byly transformace spojené s pøesunem invariantù cyklu nebo odstraòová-
ním redundantních výpoètù a promìnných, které vy¾adovaly informace o promìnných, jejich¾
hodnota se v urèité èásti programu nemìní nebo o promìnných, jejich¾ hodnota není dále pou¾í-
vána. Tyto informace lze získat globální analýzou toku údajù. Nyní se seznámíme se základními
principy této analýzy a s nìkterými jejími aplikacemi pøi optimalizaci programu.

Metody øe¹ení rùzných problémù globální analýzy toku údajù jsou charakterizovány znaènou
pøíbuzností, která je dána shodným pøístupem k algoritmizaci procesu ¹íøení údajových vlastností
promìnných nebo výrazù programem v závislosti na toku øízení. Proto se podrobnìji seznámíme
pouze s jednou, snad nejtypiètìj¹í úlohou, která se nazývá výpoèet ud-øetìzcù (use-de�nition
chains).

9.4.1 ud-øetìzce a jejich výpoèet

Témìø v¹echny globální optimalizaèní algoritmy vy¾adují informace, které vyplývají ze vztahu
mezi hodnotami promìnných v závislosti na mo¾ných posloupnostech de�nièních a aplikaèních
výskytù promìnných v programu. De�nièním výskytem promìnné, krátce de�nicí promìnné P
budeme rozumìt takový výskyt promìnné P v programu, kdy je pøi jeho provedení promìnné P
pøiøazena hodnota. Aplikaèním výskytem promìnné P , krátce pou¾itím promìnné P , rozumíme
ten výskyt promìnné P ve vnitøním tvaru programu, kdy je hodnota promìnné P pou¾ita jako
operand urèité operace. Ve vnitøním tvaru, se kterým pracujeme, bude de�nice promìnné P
spojena s výskytem P vlevo od := nebo s voláním podprogramu, kterému pøedchází instrukce
param P , kde P je výstupní skuteèný parametr podprogramu nebo procedury. Tento pøípad
zahrnuje obvyklou de�nici promìnné pøíkazem \ètení."

Napø. v pøíkazech

1) A := A+1

2) B := A-C

je první výskyt promìnné A a výskyt promìnné B de�nicí promìnných A a B. Ostatní výskyty
promìnných jsou pou¾itím promìnných A a C.

Problém stanovení ud-øetìzcù programu lze struènì formulovat takto: pro dané pou¾ití pro-
mìnné v programu chceme znát v¹echny de�nice této promìnné, které mohou v prùbìhu výpoètu
programu urèovat hodnotu pou¾ití promìnné. Pøesnìji vyjádøeno, de�nice d se nazývá platnou
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de�nicí promìnné P pro dané pou¾ití u promìnné P , jestli¾e v grafu toku øízení programu exis-
tuje cesta ze základního bloku obsahujícího de�nici d do základního bloku, v nìm¾ je pou¾ití u a
souèasnì na cestì poèínající de�nicí d a konèící pou¾itím u nele¾í ¾ádná jiná de�nice promìnné
P , ne¾ de�nice d. Posloupnost tvaru

u d1 d2 : : : dn

kde u je pou¾ití promìnné P a d1; d2; : : : ; dn jsou v¹echny platné de�nice pro pou¾ití u, nazýváme
ud-øetìzcem pro pou¾ití u promìnné P .

Uva¾ujme program na obr. 9.19, kde d1; d2; d3 znaèí v¹echny de�nice promìnné P a u1 a u2
znaèí pou¾ití této promìnné. Pro pou¾ití promìnné P mají ud-øetìzce tvar

u1 d2

u2 d1 d3;

proto¾e pro u1 nejsou platné de�nice d1 a d3 a podobnì pro u2 není platná de�nice d2.

Obr. 9.19: Ilustrace ud-øetìzce

V pøípadì jednoduchých promìnných mù¾eme de�nici, èi pou¾ití promìnné identi�kovat
podle umístìní jména promìnné v pøíkazu vnitøního tvaru programu. Slo¾itìj¹í situace nastává
napø. s indexovanými promìnnými, kdy pøíkaz tvaru T1[T2] := 1 de�nuje hodnotu slo¾ky pole,
pøièem¾ jméno pole se v tomto pøíkaze vùbec nevyskytuje. Proto¾e zpracování tìchto pøípadù
obvykle neodpovídá \cenì" získaných informací, výpoèet ud-øetìzce se provádí pouze pro jed-
noduché promìnné. Dále tedy nebudeme uva¾ovat jiné ud-øetìzce ne¾ pro pou¾ití jednoduchých
promìnných.

Pro výpoèet ud-øetìzcù programu má zásadní význam skuteènost, ¾e pro ka¾dý základní
blok B programu mù¾eme nalézt takovou podmno¾inu v¹ech de�nic programu, které platí pro
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pou¾ití libovolných promìnných na poèátku základního bloku B (pøed prvním pøíkazem bloku
B). Oznaème podmno¾inu tìchto de�nic symbolem IN(B).

Známe-li pro základní blok B mno¾inu IN(B), mù¾eme snadno urèit platné de�nice pro
v¹echna pou¾ití promìnných, která se nacházejí v bloku B takto:

Nech» u je pou¾ití promìnné P v i-tém pøíkazu bloku B. Pak platí:

a) jsou-li v bloku B de�nice promìnné P pøed pøíkazem i, pak poslední z tìchto de�nic je
jedinou platnou de�nicí pro pou¾ití u promìnné P ,

b) nejsou-li v blokuB pøed pøíkazem i ¾ádné de�nice promìnné P , pak pro pou¾ití u promìnné
P jsou platné právì ty de�nice promìnné P , které obsahuje mno¾ina IN(B).

Na obr. 9.19 je napø. pro pou¾ití u1 promìnné P podle (a) jedinou platnou de�nicí de�nice
d2. Pro pou¾ití u2 té¾e promìnné jsou podle (b) platné de�nice d1 a d3, ponìvad¾ mno¾ina
IN(B4) obsahuje d1, d3 a de�nici promìnné R z bloku B2.

Nyní uká¾eme, jakým zpùsobem lze mno¾inu IN(B) vypoèítat.

9.4.2 Rovnice toku údajù a jejich øe¹ení

Oznaème analogicky k IN(B) symbolem OUT (B) takovou podmno¾inu v¹ech de�nic programu,
které jsou platné pro pou¾ití libovolných promìnných na konci základního bloku B (za jeho
posledním pøíkazem). Pak zøejmì pro ka¾dý základní blok B platí

IN(B) = OUT (B1) [OUT (B2) [ � � � [OUT (Bm):

kde B1; B2; : : : ; Bm jsou v¹echny bloky, které v grafu toku øízení bezprostøednì pøedcházejí bloku
B. Je-li B poèáteèní nebo nedostupný základní blok programu, pak IN(B) je prázdná mno¾ina.

Uva¾me, které de�nice programu obsahuje mno¾ina OUT (B) pøíslu¹ející základnímu bloku
B, tedy které de�nice programu mohou urèovat hodnoty promìnných na konci základního bloku
B.

Mù¾eme rozli¹it dvì skupiny takových de�nic:

1) De�nice, které se nacházejí v bloku B, a které nejsou následujícími de�nicemi té¾e pro-
mìnné v bloku B zru¹eny. Takové de�nice budeme nazývat de�nice generované blokem B
a oznaèovat jako mno¾inu GEN(B).

2) De�nice, které platí pøed prvním pøíkazem bloku B, a které nejsou zru¹eny de�nicemi
bloku B. Tuto skupinu de�nic mù¾eme vyjádøit ve tvaru

IN(B)�KILL(B);

kde KILL(B) oznaèuje mno¾inu de�nic vnì bloku B, které de�nují promìnnou, je¾ má
rovnì¾ de�nici v bloku B. Prvky mno¾iny KILL(B) nazýváme de�nice ru¹ené blokem B.

Pro mno¾inu OUT (B) tedy platí

OUT (B) = GEN(B) [ (IN(B) nKILL(B))

Pro mno¾iny IN a OUT pro n základních blokù programu platí vztahy:

OUT (Bi) = GEN(Bi) [ (IN(Bi) nKILL(Bi)) (9.1)

IN(Bi) =
[

Bp2��1(B)

OUT (Bp)
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BLOK GEN KILL

B1 fd1g fd3; d5g
B2 ; ;
B3 fd2; d3g fd1; d4; d5g
B4 fd4g fd2g
B5 fd5g fd1; d3g
B6 ; ;

Tab. 9.3: Mno¾iny GEN a KILL

kde ��1(B) je mno¾ina bezprostøedních pøedchùdcù bloku B, i = 1; 2; : : : ; n.
Tyto vztahy tvoøí soustavu 2n mno¾inových rovnic vzhledem k neznámým IN(Bi)

a OUT (Bi), které se nazývají rovnice toku údajù.
Mno¾iny GEN(B) a KILL(B) lze nalézt pomìrnì snadno. Procházíme v¹echny de�nice

základního bloku a rozhodujeme, které z nich budou prvky mno¾iny GEN(B) a které prvky
mno¾iny v¹ech de�nic budou tvoøit mno¾inu KILL(B). K tomuto výbìru je vhodné mít k dis-
pozici pro ka¾dou promìnnou seznam v¹ech jejich de�nic. Tyto seznamy, stejnì jako mno¾iny
GEN , KILL, IN a OUT jsou podmno¾inami mno¾iny v¹ech de�nic a lze je tedy zobrazovat
jako bitové vektory (jako promìnné typu set of MNOZINA DEFINIC). To má velký význam
nejen z hlediska pamì»ových po¾adavkù, ale, vzhledem k mno¾inovým operacím v rovnicích toku
údajù, také z hlediska rychlosti výpoètù. Pøipomeòme, ¾e mno¾inový rozdíl IN(B) nKILL(B)
lze realizovat jako IN(B) and not KILL(B).

Na obr. 9.20 je uveden graf toku øízení, v nìm¾ jsou vyznaèeny de�nice promìnných A a B
spolu se seznamy de�nic a bezprostøedních pøedchùdcù jednotlivých základních blokù. Tab. 9.3
pak obsahuje mno¾iny GEN(B) a KILL(B).

Nyní se zabývejme algoritmem øe¹ení rovnic toku údajù (9.1), který na základì grafu toku
údajù a daných mno¾in GEN a KILL vypoète pro ka¾dý základní blok mno¾iny IN a OUT .
Tento algoritmus, oznaèený jako Algoritmus 9.2, stejnì jako øada dal¹ích algoritmù z oblasti glo-
bální analýzy toku údajù popisuje iteraèní proces. Na základì poèáteèního odhadu mno¾in IN
a OUT modeluje ¹íøení platnosti de�nic generovaných jednotlivými základními bloky celým pro-
gramem podle cest stanovených grafem toku øízení. Na poèátku pøedpokládá pouze IN(B) = ; a
OUT (B) = GEN(B) pro v¹echny základní bloky B. V ka¾dé iteraci podle rovnic (9.1) zaèleòuje
do mno¾iny IN(B) ka¾dého bloku B de�nice, které \pro¹ly" na výstup vstupních blokù bloku
B, ani¾ byly tìmito bloky zru¹eny, a aktualizuje mno¾iny OUT (B) na základì pøesnìj¹í apro-
ximace mno¾in IN(B). Pokud v nové iteraci nedojde ke zmìnì hodnoty ¾ádné z mno¾in IN (a
tudí¾ ani OUT ), pak algoritmus konèí a získané hodnoty mno¾in IN(B) a OUT (B) pøedstavují
øe¹ení rovnic (9.1).

Algoritmus 9.2. (Øe¹ení rovnic toku údajù (9.1))

Vstup: Graf toku øízení a mno¾iny GEN(Bi) a KILL(Bi) pro v¹echny základní bloky Bi, i =
1; 2; : : : ; n.

Výstup: Mno¾iny IN(Bi) a OUT (Bi), i = 1; 2; : : : ; n, které jsou øe¹ením rovnic (9.1).

Metoda:

fpoèáteèní aproximace mno¾in IN a OUTg
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��1(B1) = fB5g definice(A) = fd1; d3; d5g
��1(B2) = fB1g definice(B) = fd2; d4g
��1(B3) = fB2; B3g
��1(B4) = fB2g
��1(B5) = fB3; B4g
��1(B6) = fB5g

Obr. 9.20: Graf toku øízení
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for i := 1 to n do begin
IN(Bi) := ;;
OUT (Bi) := GEN(Bi)

end;
fvlastní iterace s testem, zda dochází ke zmìnì aproximací øe¹eníg
repeat

DOITEROVANO := true;
for i := 1 to n do
begin
fnová aproximace mno¾iny IN(Bi)g
nova IN :=

S
Bp2��1(Bi)OUT (Bp);

if nova IN 6= IN(Bi) then
begin

DOITEROV ANO := false;
IN(Bi) := nova IN ;
OUT (Bi) := GEN(Bi) [ (IN(Bi) nKILL(Bi))

end;
end;

until DOITEROV ANO

Ilustrujme èinnost popsaného algoritmu na pøíkladì grafu toku z obr. 9.20 s mno¾inamiGEN
a KILL uvedenými v tab.9.3. Na poèátku polo¾íme IN(Bi) = ; a OUT (Bi) = GEN(Bi) pro
i = 1; : : : ; 6. V prvním prùchodu cyklem repeat dostaneme tyto hodnoty:

IN(B1) = OUT (B5) = fd5g

OUT (B1) = GEN(B1) [ (IN(B1) nKILL(B1)) = fd1g [ (fd5g n fd5g) = fd1g

IN(B2) = OUT (B1) = fd1g

OUT (B2) = IN(B2) = fd1g

IN(B3) = OUT (B2) [OUT (B3) = fd1g [ fd2; d3g = fd1; d2; d3g

OUT (B3) = GEN(B3) [ (IN(B3) nKILL(B3)) = fd2; d3g [ (fd1; d2; d3g n fd1; d4; d5g) = fd2; d3g

IN(B4) = OUT (B2) = fd1g

OUT (B4) = GEN(B4) [ (IN(B4) nKILL(B4)) = fd4g [ (fd1g n d2) = fd1; d4g

IN(B5) = OUT (B3) [OUT (B4) = d2; d3 [ fd1; d4g = fd1; d2; d3; d4g

OUT (B5) = GEN(B5) [ (IN(B5) nKILL(B5)) = fd5g [ (fd1; d2; d3; d4g n fd1; d3g) = fd3; d4; d5g

IN(B6) = OUT (B5) = fd2; d4; d5g

OUT (B6) = IN(B5) = fd2; d4; d5g

V tab. 9.4 jsou souhrnì uvedeny hodnoty poèáteèní aproximace a hodnoty první a druhé
iterace výpoètu mno¾in IN a OUT . Ponìvad¾ dal¹í iterace nemìní hodnoty tìchto mno¾in, je
druhá iterace výsledným øe¹ením pomocí algoritmu 9.2.

Øe¹ení rovnic (9.1), získané popsaným algoritmem, má jednu dùle¾itou speci�ckou vlastnost.
Obecnì toti¾ není øe¹ení rovnic toku údajù jednoznaèné. Má-li graf toku øízení napø. smyèku
v bloku B a jsou-li IN(B) a OUT (B) øe¹ením pro blok B, pak je mo¾né nalézt jiné øe¹ení tvaru
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poè. hodnoty 1. iterace 2. iterace
BLOK IN [B] OUT [B] IN [B] OUT [B] IN [B] OUT [B]
B1 ; fd1g fd5g fd1g fd2; d4; d5g fd1; d2; d4g
B2 ; ; fd1g fd1g fd1; d2; d4g fd1; d2; d4g
B3 ; fd2; d3g fd1; d2; d3g fd2; d3g fd1; d2; d3; d4g fd2; d3g
B4 ; fd4g fd1g fd1; d4g fd1; d2; d4g d1; d4g
B5 ; fd5g fd1; d2; d3; d4g fd2; d4; d5g fd1; d2; d3; d4g fd2; d4; d5g
B6 ; ; fd2; d4; d5g fd2; d4; d5g fd2; d4; d5g fd2; d4; d5g

Tab. 9.4: Výpoèet mno¾in IN a OUT z obr. 9.20

IN 0(B) = IN(B)[fdg a OUT 0(B) = OUT (B)[fdg, kde d je de�nice, která není prvkem ¾ádné
z mno¾in IN(B), OUT (B) a KILL(B). Podobná situace mù¾e nastat v pøípadì, ¾e graf toku
øízení obsahuje cyklus. Volbou poèáteèní aproximace mno¾in IN a OUT v algoritmu 9.2 získáme
nejmen¹í øe¹ení rovnic toku údajù, tedy mno¾iny IN a OUT , pro které platí IN(B) � IN 0(B)
a OUT (B) � OUT 0(B) pro v¹echny bloky B v libovolném jiném øe¹ení IN 0, OUT 0. Toto øe¹ení
podává také nejpøesnìj¹í obraz z hlediska platnosti de�nic pro pou¾ití promìnných.

Druhou poznámku vìnujme efektivnosti algoritmu 9.2. Dá se ukázat, ¾e teoretická horní
hranice poètu iterací (prùchodù cyklem repeat) je rovna mohutnosti mno¾iny vrcholù grafu
toku øízení. Poèet iterací závisí na poøadí, ve kterém jsou zpracovávány jednotlivé základní
bloky. Je-li zvoleno poøadí, které odpovídá uspoøádání vrcholù pøi hledání do hloubky (depth-
�rst ordering), kterého se pou¾ívá pro identi�kaci cyklù v grafu toku øízení, pak prakticky i pøi
aplikacích na reálné programy, je empiricky získaná horní hranice poètu iterací rovna 5 [3]. Spolu
se skuteèností, ¾e vlastní operace algoritmu mohou být implementovány jako logické operace,
dojdeme k závìru, ¾e výpoèet mno¾in IN a OUT mù¾eme realizovat pøekvapivì rychle.

Známe-li pro v¹echny základní bloky mno¾iny IN a OUT , pak, jak jsme ji¾ uvedli, je velmi
jednoduché získat ud-øetìzce pro libovolné pou¾ití promìnné. Pøedchází-li danému pou¾ití u pro-
mìnné základního bloku B de�nice této promìnné, pak ud-øetìzce má tvar ud, kde d je poslední
z tìchto de�nic. V opaèném pøípadì je ud-øetìzec tvaru u d1 d2 : : : dm, kde d1; d2; : : : ; dm jsou
v¹echny de�nice promìnné z mno¾iny IN(B).

V pøíkladu grafu toku øízení na obr. 9.20 oznaème u1 pou¾ití promìnnéA v pøíkazuB := A+2
v bloku B3, u2 pou¾ití promìnné B v následujícím pøíkazu a u3 pou¾ití promìnné B v bloku
B5. Pøíslu¹né ud-øetìzce mají tvar:

u1 d1 d3

u2 d2

u3 d2 d4

ud-øetìzce mají ¹iroké vyu¾ití v øadì optimalizaèních algoritmù. V odst. 9.4.4 uvedeme jejich
vyu¾ití v algoritmu odstranìní výpoètu s konstantami a v algoritmu detekce invariantu cyklu.
Vedle optimalizací mají ud-øetìzce aplikaci také pøi vyhledávání chyb. Jestli¾e danému pou¾ití
promìnné neodpovídá ¾ádná platná de�nice, pak zøejmì pøi výpoètu programu mù¾e nastat
chyba, kdy se poèítá s hodnotami, které nejsou jednoznaènì urèeny.
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9.4.3 Výpoèet ¾ivých promìnných

V odst. 9.3.3 jsme pøi optimalizaci v rámci základního bloku potøebovali urèit ¾ivé promìnné toho
bloku, tedy promìnné, jejich¾ hodnoty jsou pou¾ity vnì základního bloku. Informaci o ¾ivých
promìnných vyu¾ívají i dal¹í algoritmy optimalizace (napø. odstraòování indukèních promìn-
ných) a rovnì¾ algoritmus generování cílového programu.

Výpoèet ¾ivých promìnných základního bloku lze provádìt podobným zpùsobem jako výpo-
èet platných de�nic IN a OUT .

Nejdøíve sestavíme pøíslu¹né rovnice toku údajù. Oznaème

� LIN(B) mno¾inu ¾ivých promìnných na zaèátku bloku B,

� LOUT (B) mno¾inu ¾ivých promìnných na konci bloku B,

� DEF (B) mno¾inu promìnných, jejich¾ de�nice v B pøedcházejí jejich libovolné pou¾ití
v B,

� USE(B) mno¾inu promìnných, jejich¾ pou¾ití v B pøedcházejí jejich libovolnou de�nici
v B.

Rovnice toku údajù pro ¾ivé promìnné na zaèátku a konci bloku B mají tvar analogický
rovnicím (9.1):

LIN(B) = USE(B) [ (LOUT (B) nDEF (B)) (9.2)

LOUT (B) =
[

Bs2�(B)

LIN(Bs)

První rovnice stanovuje, které promìnné jsou ¾ivé na zaèátku bloku. Jsou to zøejmì ty
promìnné, které jsou v bloku pou¾ity, ani¾ budou jejich hodnoty pøed prvním pou¾itím pøede-
�novány a dále promìnné, které jsou ¾ivé na konci bloku vyjma promìnných, je¾ byly v bloku
pøede�novány. Druhá rovnice stanovuje promìnné ¾ivé na konci bloku. Jsou to ty promìnné,
které jsou ¾ivé na poèátku alespoò jednoho z následníkù bloku B. (� je relace následnosti v grafu
toku øízení). Optimalizaèní algoritmy po¾adují znalost mno¾iny LOUT (B), ponìvad¾ právì tato
mno¾ina udává promìnné, jejich¾ hodnoty budou pou¾ívány po opu¹tìní bloku B.

Rovnì¾ algoritmus øe¹ení rovnic (9.2) je témìø identický s algoritmem 9.2.

Algoritmus 9.3. (Analýza ¾ivých promìnných)

Vstup: Graf toku øízení s vrcholy B1; B2; : : : ; Bn a mno¾iny DEF (Bi) a USE(Bi) pro i =
1; : : : ; n.

Výstup: Mno¾iny LOUT (Bi) obsahující ¾ivé promìnné na konci bloku Bi.

Metoda:

for i := 1 to n do LOUT (Bi) := ;;
repeat
DOITEROVANO := true;
for i := 1 to n do begin
LIN(Bi) := USE(Bi) [ (LOUT (Bi) nDEF (Bi));
nova LOUT (Bi) :=

S
Bs2�(Bi) LIN(Bs);
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if nova LOUT (Bi) = LOUT (Bi) then begin
DOITEROVANO := false;
LOUT (Bi) := nova LOUT (Bi)

end
end

until DOITEROV ANO;

Výsledkem algoritmu 9.3 je ¾ádané nejmen¹í øe¹ení rovnic (9.2). Poèet iterací mù¾e být pod-
statnì redukován, zvolíme-li poøadí vyhodnocování blokù Bi odpovídající tentokrát inverznímu
uspoøádání vrcholù grafu toku pøi hledání do hloubky.

Témìø identického postupu jako pøi analýze ¾ivých promìnných, lze pou¾ít ke zji¹»ování
du-øetìzcù (de�nition-use chains). Tyto øetìtce jsou protìj¹kem ud-øetìzcù a poskytují infor-
mace o v¹ech pou¾itích promìnné, pro která je platná daná de�nice této promìnné. du-øetìzce
nacházejí uplatnìní napø. pøi urèování indukèních promìnných.

9.4.4 Pøíklady optimalizaèních algoritmù vyu¾ívajících informace globální
analýzy toku údajù

V tomto odstavci uvedeme pøíklady dvou algoritmù, které vy¾adují znalost ud-øetìzce a ¾ivých
promìnných.

Algoritmus 9.4. (Odstranìní výpoètu s konstantami (constant folding))

Vstup: Graf toku øízení programu a ud-øetìzce

Výstup: Modi�kovaný graf toku øízení

Metoda:

repeat
for i := 1 to n do fpro ka¾dý základní blokg
for j := 1 to m do fpro ka¾dý pøíkaz Sij bloku Big
for k := 1 to p fpro ka¾dý operand Ok pøíkazu Sijg
do begin
if ud-øetìzec pro Ok obsahuje jedinou de�nici tvaru Ok := C, C je konstanta
then nahraï operand Ok v pøíkaze Sij konstantou C;

if v¹echny operandy pøíkazu Sij jsou konstanty
then begin
if Sij je pøíkaz typu ":="
then begin
vyèísli pravou stranu pøíkazu Sij;
nahraï pøíkaz Sij pøíkazem A := h, kde A je
levá strana pøíkazu Sij a h je vyèíslená
hodnota pravé strany pøíkazu Sij
end;

if Sij je pøíkazem podmínìného skoku
then begin
pøíkazy tvaru if false goto l vypus»;
pøíkazy tvaru if true goto l
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nahraï pøíkazem goto l;
modi�kuj graf toku øízení programu

end
end

end
until nedo¹lo ke zmìnì ¾ádného pøíkazu programu

Algoritmus 9.5. (Detekce pøíkazù, které provádìjí v cyklu invariantní výpoèty | invariantù
cyklu | a jejich pøesun do prologu cyklu)

Vstup: Graf toku øízení GTR = (B;H; �), mno¾ina L základních blokù tvoøících cyklus L �
B, ud-øetìzce promìnných pou¾itých v blocích cyklu L, mno¾iny ¾ivých promìnných pro
výstupní bloky cyklu.

Výstup: Cyklus L s prologem, do nìho¾ jsou pøesunuty nìkteré pøíkazy z cyklu L.

Metoda:

1) Oznaè jako invariantní ka¾dý pøíkaz S bloku B, B 2 L, jeho¾ v¹echny operandy O splòují
podmínku:

O je konstanta nebo O má v¹echny de�nice v blocích z B n L.

repeat

2) oznaè jako invariantní ka¾dý pøíkaz S bloku B, B 2 L, který není dosud oznaèen a souèasnì
v¹echny jeho operandy O splòují podmínku:

a) O je konstanta nebo

b) pro ka¾dou de�nici d operandu O platí

(i) d je v bloku z B n L nebo

(ii) d je pøíkaz ji¾ oznaèený jako invariantní

until

nebyl oznaèen nový invariantní pøíkaz.

3) Pro ka¾dý pøíkaz S de�nující hodnotu promìnné A, který byl nalezen v kroku 2 ovìø, zda
platí buï

a) podmínky (i) - (iii):

(i) S je v bloku, který je souèástí ka¾dé cesty vedoucí ven z cyklu,

(ii) A nemá v L jinou de�nici,

(iii) pro v¹echna pou¾ití promìnné A v L je platná pouze de�nice pøíkazem S, nebo

b) pouze podmínka (iii) a souèasnì A není prvkem LOUT (B) ¾ádného výstupního bloku
B cyklu L.

4) Pøíkazy vyhovující podmínce testované v kroku 2 pøesuò do prologu cyklu L v poøadí, ve
kterém byly vyhledány v kroku 1.



Kapitola 10

Generování cílového programu

V této kapitole se budeme zabývat poslední èástí kompilaèního pøekladaèe | generátorem cí-
lového programu. Vstupem generátoru cílového programu je posloupnost pøíkazù ve vnitøním
jazyce pøekladaèe, výstupem pak koneèný produkt pøekladu | cílový program ekvivalentní
zdrojovému programu. Existují kompilaèní pøekladaèe, které vytváøejí cílový program ve vy¹¹ím
programovacím jazyce. Jsou to napøíklad nìkteré pøekladaèe simulaèních jazykù nebo jinak spe-
cializovaných jazykù jako Altran, který slou¾í pro popis algebrických úprav, a jeho¾ pøekladaè
generuje program v jazyce Fortran. V této kapitole se zamìøíme na kompilátory, jejich¾ cílovým
jazykem je strojovì orientovaný jazyk.

10.1 Speci�cké problémy generování cílového programu

Generátor cílového programu mù¾e být pova¾ován za nejjednodu¹¹í a souèasnì nejobtí¾nìj¹í èást
pøekladaèe. Tento paradox vyplývá z po¾adavkù, které vzneseme na funkce a vlastnosti generá-
toru. Po¾adujeme-li pouze, aby generátor vytváøel jen sémanticky ekvivalentní cílový program,
pak, s ohledem na vlastnosti vnitøního jazyka, je tento úkol pomìrnì snadný. Chceme-li v¹ak,
aby z mnoha ekvivalentních cílových programù byl nalezen takový program, který splòuje dále
diskutované a odùvodnìné po¾adavky, pak se mù¾e proces generování stát extrémnì slo¾itým,
ne-li prakticky i teoreticky neøe¹itelným.

Základními faktory urèujícími algoritmy generování cílového programu jsou vstupní a vý-
stupní jazyk generátoru. Typy vstupního jazyka, vnitøního jazyka pøekladaèe, byly diskutovány
v kap. 8.

10.1.1 Výstupní jazyk generátoru

Cílový program vytváøený generátorem cílového programu mù¾e mít obecnì tyto formy:

� Posloupnost strojových instrukcí s absolutními adresami.

� Posloupnost strojových instrukcí s relativními adresami, tj. pøemístitelný strojový pro-
gram.

� Posloupnost pøíkazù jazyka symbolických instrukcí.

Pøeklad zdrojového programu do strojových instrukcí s absolutními adresami je nejefektiv-
nìj¹ím zpùsobem kompilace. Vytvoøený program lze okam¾itì spustit a celý proces pøekladu a
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výpoètu lze provést bìhem krátké doby. Hlavní nevýhodou tohoto typu pøekladu je skuteènost,
¾e musí být pøekládán celý program. Není mo¾né pou¾ití pøedem pøipravené knihovny. Z tohoto
dùvodu se generování strojových instrukcí s absolutními adresami pou¾ívá jen pro malé pro-
gramy a v pøípadì, ¾e se jedná pøedev¹ím o ladìní programù (zejména pøi výuce). Pøeklad do
strojových instrukcí s absolutními adresami provádìjí inkrementální pøekladaèe.

Posloupnost strojových instrukcí s relativními adresami je nejèastìj¹ím a nejbì¾nìj¹ím vý-
stupem kompilátoru. Výstupem kompilátoru jsou tzv. pøemístitelné moduly, které je ov¹em dále
nutno zpracovat sestavovacím programem. Generování pøemístitelného strojového programu
umo¾òuje samostatnou kompilaci podprogramù nebo procedur. Spojování a zavádìní modulù
sice pøedstavuje èasovì nezanedbatelnou operaci, získáme v¹ak mo¾nost velmi pru¾né práce s
podprogramy pøi kompletaci úplného proveditelného programu. Mù¾eme samostatnì pøekládat
podprogramy, volat ji¾ døíve pøelo¾ené podprogramy nebo spojovat podprogramy pøelo¾ené z
rùzných programovacích jazykù. Proto vìt¹ina komerèních pøekladaèù generuje právì pøemísti-
telný strojový program.

Generování programu v jazyce symbolických instrukcí usnadòuje problém generování cílového
programu. Kromì pøípadného vyu¾ití makroinstrukcí tohoto jazyka spoèívá usnadnìní v tom,
¾e asembler provede výpoèet relativních adres vèetnì adres skokù na pozdìji de�novaná návì¹tí.
Cena, kterou platíme za toto usnadnìní, jsou dal¹í dva prùchody realizované právì asemblerem.
Proto¾e v¹ak kompilátor obvykle neduplikuje celou funkci asembleru, je i toto øe¹ení pøijatelné,
zvlá¹tì v pøípadì nedostatku vnitøní pamìti, který je tøeba øe¹it mnohaprùchodovým kompilá-
torem.

Z hlediska algoritmù generování cílového programu v kompilátoru je volba úrovnì výstupního
jazyka ménì podstatná. Urèujícími faktory procesu generování jsou speci�ka výstupního jazyka a
tedy speci�ka a detaily konkrétního poèítaèe, na kterém bude pøelo¾ený program provádìn. Tato
speci�ka mù¾eme rozèlenit podle tøí základních slo¾ek, které jsou dány architekturou poèítaèe
a které se nejvýznamnìji podílejí na modelu generátoru cílového programu. Jsou to pamìti,
pøístupové cesty k údajùm v pamìtech a operace poèítaèe.

Pro úèely generování mohou být pamìti poèítaèe rozdìleny do tìchto tøíd:

� Hlavní pamì»: pole stejnì velikých pamì»ových míst, které jsou pøímo pøístupné
pro støed nictvím adresy.

� Zásobník: pamì», která je zpøístupnìna podle pravidla LIFO (last in, �rst out).

� Celoèíselný støadaè: pamì», se kterou pracují operace v celoèíselné aritmetice.

� Støadaè se zobrazením v pohyblivé èárce: pamì», se kterou pracují operace aritmetiky v
pohyblivé èárce.

� Bázový registr: pamì» obsahující adresu, které se pou¾ívá pro zpøístupnìní operandu ope-
race.

� Indexregistr: pamì» obsahující celoèíselný index (o�set), je¾ se pou¾ívá pro zpøístupnìní
operandu operace.

� Programový èítaè: pamì» obsahující adresu pøí¹tí provádìné instrukce.

� Podmínkový kód pamì» uchovávající výsledek srovnání nebo instrukce testu.

� Jiné speciální registry (napø. ukazatel na vrchol zásobníku, registr pøeteèení apod.)
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Ka¾dý poèítaè má alespoò hlavní pamì» a programový èítaè. U vìt¹iny poèítaèù lze mnohé pamì-
»ové prostøedky øadit do více ne¾ jedné z uvedených tøíd. Bázové registry jsou obvykle identické
tøídy. Napø. u poèítaèù IBM 370 slou¾í víceúèelové registry jako bázové registry, indexregistry i
celoèíselné støadaèe.

Pøístupové cesty popisují hodnotu nebo adresu operandu, výsledku nebo skoku. Klasi�kace
instrukcí na 0-, 1-, 2- a 3-adresové instrukce je provádìna právì podle poètu pøístupových cest,
které instrukce popisují.

Ka¾dá pøístupová cesta speci�kuje poèáteèní prvek operandu nebo výsledku v dané pamì-
»ové tøídì. Pøístupové cesty k nìkterým pamì»ovým tøídám jako je zásobník, programový èítaè,
podmínkový kód, èi speciální registry, se v instrukci normálnì explicitnì nespeci�kují.

Nejèastìj¹í explicitní pøístupové cesty zahrnují tyto hodnoty a jejich výpoèty:

� Konstanta. Hodnota konstanty se objevuje pøímo v instrukci.

� Registr. Hodnota je získána jako obsah speci�kovaného registru.

� Registr + konstanta. Hodnota je získána jako souèet obsahu registru a konstanty uvedené
v instrukci.

� Registr + registr. Hodnota je získána jako souèet obsahu obou registrù.

� Registr + registr + konstanta. Hodnota je získána jako souèet konstanty a obsahù obou
registrù.

Takto získaná hodnota mù¾e být dále chápána ji¾ jako operand, nebo jí lze pou¾ít jako
efektivní adresy operandu, nebo jako nepøímé adresy, která vy¾aduje dal¹í výbìr (výbìry) z
pamìti.

Operace poèítaèe jsou speci�kovány instrukcemi, které lze obvykle rozdìlit do tìchto ètyø
tøíd:

Výpoèty: Realizují funkce pøiøazující n-ticím hodnot m-tice reprezentující výsledek. Tyto funkce
mohou mít vedlej¹í úèinky (pøeru¹ení, nastavení podmínkových kódù).

Pøesun údajù: Kopírují informace mezi pamìtmi stejné tøídy nebo z pamìti jedné tøídy do pa-
mìti jiné tøídy.

Øízení programu: Mìní normální posloupnost provádìní instrukcí buï nepodmínìnì, nebo pod-
mínìnì.

Øízení okolí: Mìní okolí, ve kterém je výpoèet provádìn, napø. instrukce blokující urèitá pøe-
ru¹ení nebo instrukce skoku do podprogramu, které nastavují adresové registry a mìní
adresovatelné okolí programu.

Uvedené rozdìlení operací není samozøejmì jednoznaèné. Urèité instrukce mohou zahrnovat,
podobnì jako pøi klasi�kaci pamìtí, více funkcí.

Moderní poèítaèe se vyznaèují promìnnou délkou instrukcí, pøi ní¾ se dosahuje vìt¹í efektivity
kódování programu. Tato skuteènost má rovnì¾ význam pro generování cílového programu.
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Obr. 10.1: Struktura generátoru cílového programu

10.1.2 Struktura generátoru cílového programu

Proces syntézy cílového programu mù¾e být, stejnì jako proces analýzy zdrojového programu,
rozlo¾en na dílèí èásti. Schématické znázornìní tohoto rozkladu je uvedeno na obr. 10.1.

Volba pamì»ových struktur zahrnuje reprezentaci údajových struktur zdrojového programu
údajovými strukturami cílového programu, jejich pøidìlení prvkùm pamì»ových tøíd poèítaèe
a stanovení pøístupových cest k reprezentovaným údajùm. U vìt¹iny kompilátorù je tato èást
syntézy èásteènì øe¹ena u¾ v rámci generování vnitøního tvaru programu, který pou¾ívá operace
a jim pøíslu¹ející operandy v souladu s navr¾enou reprezentací údajových struktur a pøístu-
povými cestami k prvkùm tìchto struktur. Budeme pøedpokládat, ¾e v prùbìhu generování
vnitøního tvaru programu byly ka¾dému objektu programu pøiøazeny: jméno pamì»ové oblasti
a jeho relativní adresa uvnitø této oblasti. V rámci generování cílového programu pak musí
být provádìno pøiøazení \adres" (absolutních, relativních, implicitních) symbolickým operan-
dùm vnitøního tvaru programu a to v závislosti na zobrazení elementárních objektù (èísel v
pevné a pohyblivé øádové èárce, zobrazení booleovských hodnot, znakù, ukazatelù), na zobra-
zení strukturovaných objektù (øetìzcù, polí, záznamù, mno¾in) v pamì»ových tøídách poèítaèe
a na speci�ckých vlastnostech pøístupových cest daného poèítaèe (napø. problém zarovnávání u
poèítaèù se slabikovou organizací hlavní pamìti).

Pøidìlování registrù je dílèí proces generování cílového programu, v nìm¾ se provádí výbìr
konkrétních registrù pro pøechodné nebo trvalé ulo¾ení nìkterých objektù cílového programu
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a pro operace nad nimi. Tato èást syntézy cílového programu podstatnì ovlivòuje efektivitu
výsledného programu.

Výbìr instrukcí zahrnuje volbu strojových instrukcí pro výpoèty výrazù, pro øídicí struktury
programu a pro zpøístupnìní údajù. Vlastní výbìr instrukcí probíhá ve velmi úzkém spojení s
pøidìlováním registrù, ponìvad¾ registry jsou pou¾ívány pro vyèíslení výrazù, výpoèet adres i
speci�kaci pøístupových cest. Pøidìlování registrù a výbìr instrukcí jsou vzájemnì závislé èin-
nosti, ponìvad¾ volba instrukce mù¾e pøedepisovat pøidìlení registrù a naopak dostupnost údaje
v registru ovlivòuje výbìr instrukcí.

Formátování cílového programu: Výstup generátoru cílového programu musí být formátován
do tvaru, který je pøijatelný (zpracovatelný) slo¾kami operaèního systému poèítaèe, na nìm¾ má
být pøelo¾ený program provádìn. V pøípadì cílového programu v jazyce symbolických instrukcí
je to tvar, který vy¾aduje pøíslu¹ný asembler. V pøípadì výstupu ve tvaru strojového programu
se vytváøí lineární soubor slov reprezentujících instrukce a údaje programu. Tento soubor je
obvykle èlenìn do záznamù (link modul records), které navíc obsahují informace pro zavadìè
(relokaèní konstantu, poèáteèní adresu, informace o vyvá¾ených a dová¾ených symbolech).

Obr. 10.1 vyjadøuje logické èlenìní generátoru. Poøadí, ve kterém jsou realizovány jednotlivé
èinnosti generátoru, nelze pevnì pøedepsat, ponìvad¾ mezi výbìrem pamì»ových struktur, pøi-
dìlováním registrù a výbìrem instrukcí existují velmi silné vzájemné závislosti dané vnitøním
tvarem programu a architekturou cílového poèítaèe.

10.1.3 Po¾adavky na generátor cílového programu a faktory ztì¾ující jeho
realizaci

Pøi návrhu a realizaci generátoru cílového programu se mù¾eme setkat s øadou po¾adavkù klade-
ných na vlastní generátor i na generovaný cílový program. K nejèastìj¹ím z takových po¾adavkù
patøí:

1. rychlý pøeklad zahrnující také rychlé algoritmy generování cílového programu,

2. bezpeèný výpoèet cílového programu, který pøedpokládá øadu kontrol provádìných v dobì
výpoètu programu,

3. dobrá diagnostika chyb, které se vyskytnou v dobì výpoètu,

4. pøímá korespondence mezi strukturami zdrojového a cílového programu, je¾ usnadní ladìní
programu,

5. efektivita generovaného programu, a to jak z hlediska rychlosti výpoètu, tak i z hlediska
pamì»ových po¾adavkù.

Je zøejmé, ¾e mnohé z tìchto po¾adavkù jsou protichùdné. Nejvìt¹í dùraz je obvykle kladen
na efektivitu generovaného cílového programu, které lze dosáhnout generováním pouze nezbyt-
ných èástí cílového programu a jejich \optimálním" tvarem, oboje ve smyslu ruènì psaného
cílového programu. Taková podoba cílového programu je ve sporu s po¾adavky 2. a 4. K tomu,
abychom dosáhli bezpeèného provádìní cílového programu, je nutné do generovaného programu
zaèlenit instrukce, které provádìjí napø. kontrolu indexování polí (hodnoty indexù jsou v pøede-
psaném intervalu), odkazù prostøednictvím ukazatelù, pøeteèení zásobníku, v pøípadì nìkterých
programovacích jazykù dynamické typové kontroly apod. Souèasné poèítaèe neumo¾òují vìt¹inu
z potøebných kontrol v prùbìhu výpoètu realizovat automaticky technickými prostøedky, a proto
generovaný výstup pøekladaèe obsahuje \neproduktivní" úseky programu.
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Rovnì¾ dobrá diagnostika je drahá a objemná. Objeví-li se pøi výpoètu chyba, pak u¾ivatel
po¾aduje zprávu o povaze chyby, jak byla zji¹tìna, kde se nachází zdroj této chyby ve zdrojovém
programu a jak bylo v prùbìhu výpoètu dosa¾eno bodu programu, ve kterém nastala chyba
(zpìtné sledování programu). To v¹e opìt pøiná¹í neproduktivní úseky generovaného programu
a znaèné pamì»ové po¾adavky, v lep¹ím pøípadì na vnìj¹í pamìti, kde se uchovává informace
pro úèely diagnostiky.

Po¾adavek na optimálnost generovaného cílového programu vede pøedev¹ím k výbìru takové
posloupnosti instrukcí pro jednotlivé pøíkazy vnitøního tvaru programu, která je co nejrychlej¹í.
Tento výbìr je závislý na \kontextu" výpoètu a musí vyu¾ívat v¹ech mo¾ností, které nabízí
instrukèní soubor a architektura cílového poèítaèe (speciálních instrukcí, v¹ech registrù a pøístu-
pových cest | adresových módù). Po¾adavek na efektivitu mù¾e vést, buï ve spojení se strojovì
nezávislou optimalizací, nebo i bez této optimalizace, ke zmìnì poøadí provádìní operací vzhle-
dem k poøadí ve zdrojovém programu.

Uvá¾íme-li nyní, ¾e výbìr mezi velkým poètem alternativních posloupností instrukcí vy¾aduje
slo¾itou analýzu mnoha pøípadù a slo¾itý a rozsáhlý algoritmus generování a ¾e zmìna poøadí
operací poru¹uje korespondenci mezi strukturami cílového a zdrojového programu, pak vidíme,
¾e po¾adavek optimálnosti je ve sporu s po¾adavky 1. a 4.

K øe¹ení tìchto vnitøních rozporù se v reálných kompilátorech pøistupuje dvìma zpùsoby.
První, ménì èastý zpùsob, pøedpokládá existenci rùzných verzí plnì kompatibilních pøekladaèù
daného zdrojového jazyka. Tyto pøekladaèe se li¹í tím, ¾e splòují jen nìkteré z uvedených po-
¾adavkù na generátor cílového programu. Typickým pøíkladem takového øe¹ení jsou nìkteré
pøekladaèe �rmy IBM, napø. série pøekladaèù jazyka Fortran zavr¹ená pøekladaèem FORTRAN
H, který generuje vysoce optimální cílový program. Jiným pøíkladem jsou pøekladaèe jazyka
PL/I ve verzích PL/I { Checkout compiler, PL/I { Full compiler a PL/I { Optimizing compiler,
pokrývající ¹iroké spektrum po¾adavkù od diagnostických prostøedkù po efektivitu generovaných
programù.

Druhé øe¹ení umo¾òuje získat po¾adované vlastnosti pøekladaèe vèetnì vlastností generátoru
cílového programu v rámci jediného pøekladaèe. V tomto pøípadì je nutné zabudovat rùzné stra-
tegie a algoritmy jednotlivých èástí generátoru a jejich výbìr pøedepisovat volbami (pøepínaèi),
podle po¾adovaných vlastností cílového programu. Jako pøíklad tohoto øe¹ení mù¾eme uvést
opìt pøekladaè �rmy IBM { Pascal/VS compiler, který umo¾òuje volby DEBUG/NODEBUG,
CHECK/NOCHECK a OPTIMIZE/NOOPTIMIZE.

Existují dva hlavní zdroje obtí¾nosti návrhu a realizace generátoru cílového programu:

1. odli¹nosti zdrojového a cílového programu vyplývající z principiálního rozdílu mezi èlovì-
kem a poèítaèem,

2. nesoulad mezi roz¹íøenými programovacími jazyky a funkèními charakteristikami a archi-
tekturami existujících poèítaèù.

Pøirozené vlastnosti èlovìka, v souladu s vývojem programovacích metod a jazykù, vedou
k programùm, je¾ se vyznaèují verbálností, redundancí a odrá¾ejí schopnost èlovìka postihnout
vztahy mezi objekty v ¹irokém kontextu. Tyto vlastnosti programu jsou v¹ak v rozporu se
schopnostmi poèítaèe a vlastnostmi efektivního cílového programu. I kdy¾ urèitá èást verbali-
ty programu (dlouhé identi�kátory) i redundancí je nebo mù¾e být odstranìna v pøedchozích
èástech pøekladaèe, urèitá èást v¾dy zùstává a musí být øe¹ena v rámci generátoru cílového
programu. Uvedený zdroj potí¾í bohu¾el nebyl a pravdìpodobnì nikdy nebude vyøe¹en rostoucí
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rychlostí a pamì»ovými mo¾nostmi poèítaèù, ponìvad¾ se ukazuje, ¾e nároky úloh, které chceme
øe¹it, rostou pøinejmen¹ím stejnì rychle jako výkonnost poèítaèù.

Nesoulad mezi prostøedky vy¹¹ích programovacích jazykù a architekturami nejroz¹íøenìj¹ích
tøíd poèítaèù se projevuje v nìkolika hlediscích. Mnoho základních jazykových prostøedkù, jako
je rekurze, vnoøené pøíkazy, bloková èi modulární struktura programu, nelineární údajové struk-
tury, nemá pøímý obraz v architektonických strukturách poèítaèù. Pokud daný poèítaè obsahuje
instrukce pro volání podprogramu, pro cyklus for nebo selektivní pøíkaz, odpovídající \vy¹¹ím"
prostøedkùm jazyka, pak pou¾ití tìchto instrukcí je vhodné pouze pro pøeklad velmi omezeného
souboru jazykù. To je dùsledkem znaèné sémantické nekompatibility podobných jazykových kon-
strukcí v existujících programovacích jazycích. Nejvá¾nìj¹í nesoulad v architekturách poèítaèù
z hlediska generování cílového programu nalézáme v nesymetriích, které se projevují tak, ¾e
urèitou vlastnost nemají v¹echny prvky jinak homogenní mno¾iny. Tak napø. poèítaèe, které
mají \obecnì pou¾itelné (general purpose)" registry, ve skuteènosti neumo¾òují, aby byl pro
operand vybrán libovolný registr. Registr 0 nemù¾e být pou¾it jako indexregistr nebo bázový
registr. Podobnì pøi násobení nebo dìlení smí být pou¾ita dvojice sousedících registrù, z nich¾
první je sudý (problém registrových párù). Nesymetrie se objevuje rovnì¾ v instrukèním sou-
boru. Nìkteré operace smí být provedeny pouze mezi registry, jiné mezi registrem a pamìtí.
Jiným pøíkladem je nemo¾nost pou¾ít v¹ech relaèních operátorù pøi vìtvení programu. Uvedené
pøíklady spolu s dal¹ími neregularitami komplikují výbìr instrukcí jak pro vlastní operace, tak
i pro speci�kaci pøístupových cest k údajùm.

Z literatury jsou známy obecné principy návrhu architektury poèítaèe, které usnadòují kon-
strukci pøekladaèù a zvlá¹»ì generátoru cílového programu. Jsou to tyto principy:

� Regularita (pravidelnost): Jestli¾e je mo¾né nìco udìlat urèitým zpùsobem na urèitém
místì, pak má být mo¾né udìlat toté¾ stejným zpùsobem i na jiném místì.

� Ortogonalita: Speci�kaci poèítaèe (strojového jazyka) je mo¾né rozdìlit na oblasti, které
lze de�novat izolovanì jednu od druhé. Napø. de�novat údajové typy, adresovací mecha-
nismy a instrukèní soubor vzájemnì nezávisle.

� Komposicionalita: Je-li dodr¾en princip regularity a ortogonality, pak je mo¾né skládat
základní elementy strojového programu libovolným zpùsobem. To znamená, ¾e lze pou¾ít
libovolného adresovacího mechanismu spolu s libovolným operátorem a libovolným typem
údajù.

Ponìvad¾ v poèítaèích, se kterými se bì¾nì setkáváme, nejsou v¾dy uvedené principy do-
dr¾ovány, musí generátor efektivního cílového programu provádìt nákladnou analýzu mnoha
speciálních pøípadù, která je algoritmicky obtí¾ná a èasovì velmi nároèná. Obtí¾nost návrhu a
realizace dobrého generátoru je pak pøímo závislá na rozsahu a slo¾itosti instrukèního souboru.

V této souvislosti je pozoruhodná architektura spojená s velmi velkou integrací obvodù
(VLSI), která je oznaèována zkratkou RISC (Reduced Instruction Set Computer). RISC je poèí-
taè, který se vyznaèuje omezeným souborem instrukcí a nìkolika desítkami registrù. Vlastnosti
tohoto poèítaèe mají bezprostøední dopad na zjednodu¹ení a zrychlení generátoru cílového pro-
gramu i zrychlení generovaného programu. Generování cílového programu pro poèítaèe RISC se
budeme vìnovat v kapitole 11.
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Instrukce Význam
LOAD M S  < M >
STORE M M  < S >
ADD M S  < S > + < M >
SUB M S  < S > � < M >
MUL M S  < S > � < M >
DIV M S  < S > = < M >
CHS S  � < S >

Tab. 10.1: Symbolické instrukce cílového poèítaèe

10.2 Klasické metody generování cílového programu

V této podkapitole se seznámíme s charakteristickými rysy urèité skupiny metod generování,
které se nejèastìji objevují v uèebnicích o pøekladaèích a které jsou také aplikovány ve vìt¹inì
existujících kompilátorù. Budeme je proto nazývat klasickými nebo konvenèními metodami,
na rozdíl od metod zalo¾ených na aplikaci formálních pøekladù a atributových gramatik, které
popí¹eme v podkapitole 10.4.

Základní princip tìchto klasických metod vychází z pøedpokladu, ¾e mno¾ina jazykových pro-
støedkù urèitého programovacího jazyka pøedstavuje mno¾inu nezávislých problémù generování.
Ka¾dý takový problém je øe¹en metodou, která je nejvhodnìj¹í pro urèitou jazykovou konstrukci.
Celý generátor je pak implementován jako soubor procedur, z nich¾ ka¾dá øe¹í svùj speci�cký
úzký úkol. Jsou-li napø. vnitøním jazykem pøekladaèe ètveøice (n-tice), pak generátor cílového
programu interpretuje ka¾dou ètveøici jako volání procedury, operátor jako jméno procedury,
operandy jako její parametry. Problém realizace generátoru se tak rozpadá na øadu témìø trivi-
álních podproblémù | implementovat pro ka¾dý typ ètveøice samostatnou proceduru a pøidat
procedury pro inicializaci, ukonèení, pøidìlování registrù a øízení celého generátoru.

Podobnì, je-li vnitøním tvarem programu post�xová notace, pak jsou operátory interpreto-
vány opìt jako jména procedur. Jejich skuteèné parametry jsou v¹ak zpøístupòovány prostøed-
nictvím globálního zásobníku. V pøípadì, ¾e je vyvolána procedura odpovídající n-árnímu ope-
rátoru, pak pou¾ívá n vrcholových polo¾ek zásobníku, stejnì jako v interpretaèním pøekladaèi.
Tato varianta má výhodu v tom, ¾e výsledná informace mù¾e být ulo¾ena na vrchol zásobníku
a pou¾ita v následujícím kroku (po vyvolání dal¹í procedury).

10.2.1 Generátor pro jednoduché aritmetické výrazy

Abychom ilustrovali podstatu klasických metod generování cílového programu, uva¾ujme èást
generátoru zpracovávající aritmetické výrazy pøelo¾ené do posloupnosti ètveøic. Budeme praco-
vat s jednoduchou architekturou cílového poèítaèe s omezeným poètem instrukcí a s výstupem
generátoru na úrovni jazyka symbolických instrukcí. Tab. 10.1 obsahuje popis symbolických jed-
noadresových instrukcí, kde jediná adresa M speci�kuje druhý operand binární operace umístìný
v hlavní pamìti. První operand je implicitní a je reprezentován obsahem jediného støadaèe S.
Pro výstup generovaných instrukcí pou¾ijeme proceduru GENERUJ(X,Y), kde X je operaèní kód
instrukce a Y je symbolická adresa.
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Generování pro ètveøice

U¾ v pøípadì uvedených zjednodu¹ujících pøedpokladù nelze generátor øe¹it takovým zpùsobem,
¾e pro ka¾dou ètveøici, napø. (-,A,B,C), je generována posloupnost instrukcí

LOAD A

SUB B

STORE C

bez ohledu na to, jaká ètveøice pøedchází pøed a následuje za zpracovávanou ètveøicí. Kdyby v
uvedeném pøíkladì pøedcházela ètveøice, speci�kující operaci s ulo¾ením výsledku do A (tøeba
(*,D,E,A)), pak je zbyteèné generování instrukce LOAD A. Podobnì, následuje-li ètveøice, která
pou¾ívá C jako svùj operand, mù¾eme v rámci generování instrukcí pro výraz vypustit instrukci
STORE C.

Problém potlaèení výstupu redundantních instrukcí LOAD a STORE je v generátorech øe¹en
metodou \simulace" výpoètu v tom smyslu, ¾e je registrován obsah støadaèe (obecnì registrù)
tak jak bude de�nován generovanými instrukcemi v prùbìhu výpoètu programu. V diskutovaném
generátoru instrukcí pro pøeklad aritmetických výrazù budeme tedy uchovávat informaci o ob-
sahu jediného støadaèe v globální promìnné STRDC. Na základì této informace vygenerujeme
instrukci LOAD s pøípadným pøedchozím ulo¾ením obsahu støadaèe pouze v pøípadech, kdy je to
nezbytnì nutné. Pøi tomto rozhodování budeme brát v úvahu komutativitu operací + a * v na¹em
cílovém jazyce, která v¹ak obecnì nemusí platit. Procedura ULOZ DO STRADACE(P;Q) má
za úkol zajistit nezbytné generování instrukcí LOAD a STORE tak, aby støadaè obsahoval hodnotu
operandu P nebo Q (pro komutativní operace) nebo hodnotu P (pro nekomutativní operace,
Q = P ). Èinnost procedury závisí na obsahu promìnné STRDC. V pøípadì, ¾e je ve støadaèi
druhý operand komutativní operace, provede procedura výmìnu operandù pøíslu¹né ètveøice.
Procedura má tvar:

procedure ULOZ DO STRADACE(var P; Q : promenna);
var T : promenna; fpomocná promìnnág
begin
if STRDC <> P then
begin
if STRDC = nedef then fnede�novaný obsahg
begin
GENERUJ(0LOAD0; P );
STRDC := P

end
else if STRDC = Q then fvýmìna operandùg
begin
T := P ;
P := Q;
Q := T

end
else fúschova støadaèeg
begin
GENERUJ(0STORE0; STRDC);
GENERUJ(0LOAD0; P );
STRDC := P
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end
end

end;

Vlastní procedury generátoru mají parametry, které popisují slo¾ky ètveøice | operandy a
promìnnou, do které je ulo¾en výsledek operace urèené danou ètveøicí. Tyto procedury mají
tvar uvedený v tab. 10.2.

Operátor Pøíslu¹ná procedura
ètveøice
+ procedure GADD(OPERAND1; OPERAND2; V Y SLEDEK);

begin
ULOZ DO STRADACE(OPERAND1; OPERAND2);
GENERUJ(0ADD0; OPERAND2);
STRDC := V Y SLEDEK

end;
- procedure GSUB(OPERAND1; OPERAND2; V Y SLEDEK);

begin
ULOZ DO STRADACE(OPERAND1; OPERAND1);
GENERUJ(0SUB0; OPERAND2);
STRDC := V Y SLEDEK

end;
* procedure GMUL(OPERAND1; OPERAND2; V Y SLEDEK);

fanalogicky s procedurou GADDg
/ procedure GDIV (OPERAND1; OPERAND2; V Y SLEDEK);

fanalogicky s procedurou GSUBg
unární procedure GUM(OPERAND1; V Y SLEDEK);
minus begin fpøíslu¹ná ètveøice má pouze jeden operandg

ULOZ DO STRADACE(OPERAND1; OPERAND1);
GENERUJ(0CHS0; NIC);
STRDC := V Y SLEDEK

end;

Tab. 10.2: Procedury generátoru

Pøíklad 10.1. Uva¾ujme aritmetický výraz ((A + B * C) - A * B) * C. Tab. 10.3 ilustruje
èinnost procedur generátoru aplikovaných na jednotlivé ètveøice vzniklé pøekladem zadaného
výrazu.

Pøi pozornìj¹í analýze generovaného úseku cílového programu pro tento aritmetický výraz
zjistíme, ¾e poèet generovaných instrukcí pøesunu mezi støadaèem a pamìtí není minimální.
Je¹tì vá¾nìj¹ím nedostatkem této metody je pøedpoklad, ¾e pomocná promìnná reprezentující
operand v urèité ètveøici ji¾ není pou¾ita v ¾ádné následující ètveøici. V opaèném pøípadì by toti¾
nemusela být hodnota tohoto mezivýsledku k dispozici v pamìti. To ov¹em vyluèuje mo¾nost
optimalizace na úrovni ètveøic, která eliminuje výpoèet spoleèných podvýrazù, kdy v¹echny
spoleèné podvýrazy jsou reprezentovány právì hodnotou takové pomocné promìnné. Abychom
tento nedostatek odstranili, museli bychom dodat do vnitøního tvaru programu informaci o tom,
zda je promìnná ¾ivá, èi nikoli a zmìnit algoritmus procedury ULOZ DO STRADACE.



10.2. Klasické metody generování cílového programu 219

Ètveøice Generované instrukce Obsah promìnné STRDC
nedef

(*,B,C,T1) LOAD B

MUL C T1

(+,A,T1,T2) ADD A T2

(*,A,B,T3) STORE T2

LOAD A

MUL B T3

(-,T2,T3,T4) STORE T3

LOAD T2

SUB T3 T4

(*,T4,C,T5) MUL C T5

Tab. 10.3: Generování instrukcí pro ètveøice

Generování pro trojice

Jako dal¹í z klasických metod generování instrukcí pro aritmetické výrazy popí¹eme nyní metodu,
která vychází z vnitøního tvaru programu ve formì trojic. Tato metoda odrá¾í dvì dùle¾ité
vlastnosti technik generování | rekurzi a rozhodovací tabulky.

Trojice, na rozdíl od ètveøic, nespeci�kují explicitnì výsledek operace. Pro binární operaci
mají tvar (OPERATOR;OPERAND1; OPERAND2), kde na místì operandu stojí promìnná
nebo ukazatel na trojici, která urèuje pøíslu¹ný operand. Posloupnost trojic lze chápat jako linea-
rizovaný zápis stromové vnitøní formy programu, jak ilustruje obr. 10.2 na pøíkladì aritmetického
výrazu z pøíkl. 10.1.

Obr. 10.2: Reprezentace výrazu trojicemi a stromem

Základem této metody generování je rekurzivní procedura, kterou nazveme KOMP , jejím¾
úkolem je zpracovat danou trojici, tj. generovat instrukce pro operaci speci�kovanou touto trojicí.
Výbìr akcí, které procedura KOMP provede, závisí na operátoru trojice a na umístìní jejích
operandù. Vzhledem k operandùm mohou nastat tøi pøípady:

(1) operand je ve støadaèi,

(2) operand je reprezentován symbolickou promìnnou,

(3) operand je reprezentován jinou trojicí, pøesnìji ukazatelem na ni.

Trojice, která má být zpracována, je urèena parametrem procedury KOMP . Nastává-li
pøípad (3), pak procedura KOMP volá rekurzivnì samu sebe pro speci�kovanou trojici. Øízení
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OPE- OPERAND2 STØADAÈ PROMÌNNÁ TROJICE
RÁTOR OPERAND1

T:=NEWTEMPORARY
STØADAÈ GEN('ADD',OPER2) GEN('STORE',T)

KOMP(OPER2)
GEN('ADD',T)

+ PROMÌNNÁ GEN('ADD',OPER1) GEN('LOAD',OPER1) KOMP(OPER2)
GEN('ADD',OPER2) GEN('ADD',OPER1)
KOMP(OPER1) KOMP(OPER1)

TROJICE GEN('ADD',OPER2) OPER1:='STRADAC'
KOMP(SEBE)

STØADAÈ GEN('SUB',OPER2)
T:=NEWTEMPORARY GEN('LOAD',OPER1) KOMP(OPER2)

- PROMÌNNÁ GEN('STORE',T) GEN('SUB',OPER2) T:=NEWTEMPORARY
OPER2:=T GEN('STORE',T)
KOMP(SEBE) OPER2:=T

KOMP(SEBE)
KOMP(OPER1) KOMP(OPER2)

GEN('STORE',T) GEN('SUB',OPER2) OPER2:='STRADAC'
KOMP(OPER1) KOMP(SEBE)

TROJICE GEN('SUB',T)
CHS GEN('CHS',' ') GEN('LOAD',OPER2) KOMP(OPER2)

GEN('CHS',' ') GEN('CHS',' ')

Tab. 10.4: Øízení procedury KOMP

procedury KOMP je popsáno rozhodovací tabulkou, v ní¾ nejsou uvedeny pøípady operátoru
* a /, ponìvad¾ se li¹í od pøípadù + a - pouze v generovaných instrukcích pro aritmetickou
operaci. Pou¾itá funkce NEWTEMPORARY de�nuje jméno nové pomocné promìnné pro
ulo¾ení hodnoty v pamìti. Prázdné polo¾ky tabulky odpovídají pøípadùm, které nemohou nastat.
Rozeberme podrobnìji nìkteré pøípady z rozhodovací tabulky 10.4.

Uva¾ujme èást odpovídající operátoru +, která vyu¾ívá komutativity tohoto operátoru. Jsou-
li obìma operandy trojice jména promìnných (pøípad oznaèený PROMÌNNÁ � PROMÌNNÁ),
pak je generována dvojice instrukcí LOAD<jméno prvního operandu> a ADD<jméno druhého ope-
randu>. V pøípadì PROMÌNNÁ � TROJICE, kdy na místì druhého operandu stojí ukazatel na
jinou trojici, je nejdøíve rekurzivnì vyvolána proceduraKOMP pro druhý operand zpracovávané
trojice. Ta zpracuje pøíslu¹ný \podstrom" tak, ¾e budou vygenerovány instrukce vyèíslující vý-
raz odpovídající podstromu a výsledek bude ulo¾en ve støadaèi. Po návratu z rekurzivnì volané
procedury KOMP je generována vlastní instrukce ADD<jméno prvního operandu> s vyu¾itím
komutativity.

Nejslo¾itìj¹í je pøípad TROJICE � TROJICE, kdy oba operandy jsou podvýrazy. Nejdøíve
je vyvolána procedura KOMP , která vytvoøí instrukce pro podvýraz reprezentovaný prvním
operandem. Ve druhém kroku je na místo prvního operandu zpracovávané trojice zapsána in-
formace o dostupnosti prvního operandu ve støadaèi a vzápìtí je vyvolána procedura KOMP
pro zpracovávanou trojici s takto zmìnìným operandem. Její èinnost je nyní øízena polo¾kou
STØADAÈ � TROJICE a zahrnuje úschovu støadaèe do novì vytvoøené pomocné promìnné,
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Index Rekurzivní volání Generované Dal¹í akce
zpracovávané Trojice procedury KOMP instrukce

trojice
(5) (*,(4),C) KOMP(4)

(4) (-,(2),(3)) KOMP(3)

(3) (*,A,B) LOAD A

MUL B RETURN(3)

KOMP(4)

(4) (-,(2),STRADAC) STORE T1 KOMP(2)

(2) (+,A,(1)) KOMP(1)

(1) (*,B,C) LOAD B

MUL C RETURN(1)

(2) ADD A RETURN(2)

(4) SUB T1 RETURN(4)

(4) RETURN(4)

(5) MUL C RETURN(5)

Tab. 10.5: Èinnost procedury KOMP

vytvoøení instrukcí pro druhý operand zpracovávané trojice a koneènì vygenerování instrukce
souètu.

Zbývá dodat, ¾e vygenerování instrukcí pro celý výraz dosáhneme vyvoláním procedury
KOMP (n), kde n je ukazatel na poslední trojici v posloupnosti reprezentující celý výraz (trojice
odpovídající koøenu pøíslu¹ného stromu).

V tab. 10.5 je ilustrována celá metoda generování na pøíkladì výrazu z obr. 10.2. Po vyvolání
KOMP (5) jsou zde sledována postupná rekurzivní volání, generované instrukce a ukonèení
procedury po zpracování k-té trojice (RETURN(k)).

Srovnáme-li výslednou posloupnost instrukcí s posloupností generovanou pro ètveøice, vi-
díme, ¾e procedura KOMP dává kvalitnìj¹í výsledek, a to jak z hlediska poètu generovaných
instrukcí, tak také z hlediska pou¾itých pomocných promìnných. Tento rozdíl je zpùsoben po-
øadím, ve kterém jsou zpracovávány slo¾itìj¹í operandy nekomutativních operací.

První metoda zpracovává ètveøice v poøadí jejich výskytu, které odpovídá generování in-
strukcí nejprve pro levý operand a pak pro pravý operand. Pro nekomutativní operace je v
dùsledku toho tøeba uchovat obsah støadaèe reprezentujícího hodnotu prvého operandu do po-
mocné promìnné, pøesunout levý operand do støadaèe a provést operaci.

Metoda, která pou¾ívá trojice, zpracovává operandy nekomutativních operací v opaèném
poøadí. Nejdøíve jsou generovány instrukce pro pravý operand. Po zpracování levého operandu
pak není tøeba mìnit obsah støadaèe, ale je mo¾né pøímo generovat instrukci nekomutativní
operace s vnitøní adresou reprezentující hodnotu pravého operandu.

V pøípadì, ¾e by posloupnost trojic pøedstavovala optimalizovaný vnitøní tvar výrazu s vy-
louèením výpoètu spoleèných podvýrazù, by ov¹em ani procedura KOMP nedávalá správné
výsledky. Pøepsání operandu trojice na \STRADAC" by vedlo ke ztrátì hodnoty operandu v
pøípadì, ¾e tento operand reprezentuje spoleèný podvýraz pou¾ívaný nìkolika trojicemi. Za pøed-
pokladu, ¾e by do vnitøního tvaru byla dodána informace o takových \sdílených" operandech,
mù¾eme modi�kovat proceduru KOMP tak, aby generovala optimalizovaný cílový program.

Skupina metod, které jsme nazvali klasickými metodami generování cílového programu a
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jejich¾ podstatu jsme ilustrovali zejména na pøíkladì generování instrukcí pro výraz reprezen-
tovaný ètveøicemi, je na první pohled pøímoèará, av¹ak má nìkteré nedostatky. Ve skuteènosti
èinnosti, které provádìjí jednotlivé procedury generátoru, nejsou vzájemnì nezávislé, ale závisejí
na kontextu, ve kterém se zpracovávané operace vnitøního tvaru programu nacházejí. To obvykle
vy¾aduje zavedení globálních promìnných, èi globálních údajových struktur, jejich¾ prostøednic-
tvím se pøená¹ejí dùle¾ité informace z jedné procedury do druhé.

Absence netriviální globální strategie øízení generátoru je zdrojem urèitých nedostatkù. Ge-
nerovaný cílový program není pøíli¹ efektivní a vy¾aduje obvykle dal¹í optimalizaci, která od-
straòuje speci�cké ne¾ádoucí rysy generovaného programu. Pøi tomto zpùsobu øízení na základì
dodateèných globálních pøíznakù mohou pøi vzájemné spolupráci jednotlivých procedur snadno
vzniknout situace, kdy je generován chybný výstup. Charakteristickým rysem této tøídy metod
je skuteènost, ¾e kvalita a spolehlivost generovaného cílového programu je nadmíru závislá na
peèlivosti a vtipnosti øe¹ení generátoru a jeho implementaci.

10.3 Pøidìlování a pøiøazování registrù

Efektivní vyu¾ívání registrù v generovaném cílovém programu je obzvlá¹tì dùle¾ité, ponìvad¾
instrukce speci�kující jako operandy pouze registry jsou rychlej¹í a krat¹í ne¾ instrukce pracující
s operandy v pamìti. Efektivní vyu¾ívání registrù vede k minimalizaci pøesunù údajù mezi
pamìtí a registry instrukcemi typu LOAD, STORE, MOV, co¾ opìt výraznì pøispívá k rychlosti
generovaného programu.

Pøi návrhu generátoru se obvykle v souvislosti s problémem vyu¾ívání registrù rozli¹ují dvì
èinnosti | pøidìlování registrù (registr allocation) a pøiøazování registrù (registr assignement).

Pøidìlování registrù zahrnuje rozhodnutí, které objekty programu budou uchovávány trvale
nebo pøechodnì v registrech jako operandy nebo slo¾ky speci�kací pøístupových cest. Pøiøazování
registrù urèuje konkrétní registry, kde budou tyto objekty ulo¾eny. Jeden z pøístupù k pøidìlování
a pøiøazování registrù, který zjednodu¹uje návrh generátoru, vychází z pevného pøiøazení skupin
registrù urèitým speci�ckým typùm objektù cílového programu. Napø. jednu skupinu tvoøí regis-
try zaji¹»ující volání a návrat z podprogramù, dal¹í skupinu tvoøí bázové registry, jiné registry
jsou pøidìlovány lokálním a pomocným promìnným, jiné registry globálním promìnným. Tento
pøístup, je-li aplikován pøíli¹ striktnì, mù¾e vést k tomu, ¾e urèitá skupina registrù je vìt¹inou
nevyu¾itá, kde¾to nedostatek registrù v jiné skupinì zpùsobuje nadmìrné generování instrukcí
pøesunu údajù mezi registry nebo mezi registry a hlavní pamìtí.

V této podkapitole se zamìøíme na nìkteré techniky, které pomáhají øe¹it problém pøidìlování
a pøiøazování registrù. Budeme rozli¹ovat lokální a globální pøidìlování registrù podle toho, zda
vybíráme registry pro promìnné v rámci základního bloku (viz kap. 9) nebo v rámci nìkolika
základních blokù.

10.3.1 Lokální pøidìlování a pøiøazování registrù

Strategie lokálního pøidìlování a pøiøazování registrù závisí na tom, zda optimalizujeme vyu¾ití
registrù v rámci základního bloku (sekvence pøíkazù vnitøního jazyka) nebo pouze v rámci
výpoètu výrazu. V pøípadì pøidìlování registrù v rámci základního bloku potøebujeme mít zøejmì
k dispozici více registrù. Nejmen¹í uva¾ovaný poèet je roven poètu registrù adresovatelných
jedinou instrukcí (napø. 4 registry na poèítaèích IBM/370 vzhledem k instrukci MVCL).

Jako první popí¹eme metodu pøidìlování registrù pro promìnné základního bloku, která
vyu¾ívá informace o pou¾ití promìnné v základním bloku. Pod pojmem \pou¾ití promìnné"
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rozumíme, stejnì jako v kap. 9, výskyt promìnné na místì operandu. Toto pou¾ití se vá¾e k
urèité platné de�nici této promìnné, která mù¾e být uvnitø, ale i vnì základního bloku. Nejprve
charakterizujme algoritmus, který pro ka¾dý pøíkaz A:=B op C vnitøního tvaru programu urèí
v¹echna dal¹í pou¾ití promìnných A, B, C v základním bloku. Princip tohoto algoritmu spoèívá ve
zpìtném prùchodu pøíkazy tvoøícími základní blok (od posledního k prvnímu) a pøenosu infor-
mace o dal¹ím pou¾ití promìnné a informace, zda promìnná není ¾ivá, do pøedchozích pøíkazù.
K tomu se pou¾ívá tabulky symbolù, kde se tyto prùbì¾né informace zapisují k promìnným
základního bloku.

Algoritmus vyhledávání dal¹ích pou¾ití promìnné provádí pro ka¾dý i-tý pøíkaz tvaru

(i) A := B op C

následující kroky v uvedeném poøadí:

1. Podle momentálního záznamu v tabulce symbolù opatøi i-tý pøíkaz informací o dal¹ím
pou¾ití promìnných A, B, C a o jejich ¾ivosti.

2. K promìnné A zapi¹ do tabulky symbolù informaci \není ¾ivá" a \nemá dal¹í pou¾ití".

3. K promìnným B a C zapi¹ informaci \je ¾ivá" a \má pou¾ití v pøíkazu (i)".

Pravidla pro pøíkazy tvaru A:=B nebo A:=op B jsou stejná jako 1.{3. s tím, ¾e operand C

není uva¾ován.
Pokud uva¾ujeme pøísnì lokální vyu¾ívání registrù v základním bloku, pak pøi pøechodu

do dal¹ího základního bloku jsou v¹echny registry \prázdné" | nemají de�nované hodnoty.
Abychom zjistili, ¾e hodnoty promìnných uchovávaných pouze v registrech a pou¾ívaných vnì
základního bloku nebudou ztraceny, je tøeba pøed opu¹tìním základního bloku generovat in-
strukce, které takové ¾ivé promìnné, je¾ nemají souèasné ulo¾ení v pamìti, ulo¾í do pamìti.
Proto musí mít popisovaný algoritmus na poèátku k dispozici informaci o tom, které promìnné
jsou ¾ivé po ukonèení základního bloku. Tuto informaci získáme algoritmem 9.3 v pøípadì, ¾e je
v rámci pøekladu provádìna analýza toku údajù.

Popisovanou metodu pøidìlování registrù v¹ak mù¾eme aplikovat i v pøípadì, kdy není ana-
lýza toku údajù provádìna. Potom souèástí algoritmu vyhledávání dal¹ích pou¾ití promìnných je
identi�kace konce a zaèátku základního bloku tak, jak byla popsána v kap. 9 a bezpeèný odhad
tìch promìnných, které mohou být ¾ivé po ukonèení bloku. Takový odhad obvykle nezahrnuje
pouze pomocné promìnné, jejich¾ platnost nemù¾e pøekroèit hranice základního bloku.

Pøíklad 10.2. Ilustrujme nyní èinnost algoritmu, který je podkladem pro lokální pøidìlování
a pøiøazování registrù na pøíkladì základního bloku s pøíkazy:

(1) A := B + C

(2) T1 := B * F

(3) B := C + T1

(4) T2 := T1 + A

(5) C := T2 - F

Na poèátku jsou jako ¾ivé promìnné identi�kovány promìnné A, B, C a F.
Pøi zpracovaní pøíkazu (5) je nejdøíve k tomuto pøíkazu pøipojena informace \C, F jsou ¾ivé,

T2 není ¾ivá" podle poèáteèního stavu tabulky symbolù a pak je tento stav zmìnìn na \C není
¾ivá, T2 a F mají pou¾ití v pøíkazu (5)." Pøi zpracovaní pøíkazu (4) je nejdøíve tento pøíkaz
opatøen informací \T2 má pou¾ití v (5), A je ¾ivá, T1 není ¾ivá" a zmìnìm záznam v tabulce
symbolù na \T2 není ¾ivá a A, T1 mají pou¾ití ve (4)." Stejným zpùsobem jsou zpracovány
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pøíkazy (3), (2) a (1). Výsledek algoritmu uvádí tabulka 10.6, kde je získaná informace zapsána
zkrácenì.

Informace o pou¾ití a ¾ivosti promìnných
(1) A:=B+C A má pou¾ití v (4), B v (2) a C v (3)
(2) T1:=B*F F ¾ivá, T1 má pou¾ití v (3),(4), F v (5)
(3) B:=C+T1 B ¾ivá, T1 má pou¾ití v (4)
(4) T2:=T1+A A ¾ivá, T2 má pou¾ití v (5)
(5) C:=T2-F C, F ¾ivá

Tab. 10.6: Ilustraèní pøíklad

Jestli¾e jsme zpìtným prùchodem základním blokem zjistili informaci o pou¾ití a ¾ivosti
promìnných, mù¾eme normálním prùchodem základním blokem provádìt výbìr instrukcí pro
jednotlivé pøíkazy vnitøního jazyka spolu s pøidìlováním a pøiøazováním registrù. K tomu je
ov¹em potøeba uchovávat informaci o momentálním obsahu registrù a informaci o tom, kde
v¹ude je promìnná v daném okam¾iku dostupná (v registru, v pamìti, v registru i pamìti). Tuto
informaci nám poskytuje registrový a adresový deskriptor, jen¾ je vytvoøen pro ka¾dý registr
a ka¾dou promìnnou základního bloku. Adresový deskriptor mù¾e být uchováván v tabulce
symbolù.

Pro ilustraci nyní popi¹me jednu z mo¾ných jednoduchých strategií výbìru registrù pro
promìnnou A pøi pøekladu pøíkazu A:=B op C, kde op je nekomutativní operace. Výbìr registrù
je samozøejmì úzce svázán s mo¾nostmi generovatelných instrukcí. Pøedpokládejme, ¾e pro pøíkaz
A := B op C bude generována instrukce OP X1,X2, které provádí akci X2  <X2> op <X1> a
X1, X2 mohou být adresy registrù nebo pamìti v libovolné kombinaci. Pravidla pro pøidìlení a
pøiøazení registrù promìnné A mohou mít tento tvar:

1. Je-li B v registru R, který neuchovává hodnoty jiných promìnných (v dùsledku pøedchozích
pøíkazù tvaru X:=B) a promìnná B, po provedení pøíkazu A:=B+C, nemá dal¹í pou¾ití a
není ¾ivou promìnnou, pak promìnné A pøiøaï registr R. Aktualizuj registrový deskriptor
pro R.

2. Neplatí-li (1), pøidìl promìnné A volný registr.

3. Pokud není k dispozici volný registr a má-li A dal¹í pou¾ití v základním bloku (nebo op je
operátor, který vy¾aduje registr jako napø. indexování), pak vyber pro A obsazený registr
R0. Generuj instrukci pøesunu obsahu R0 do pamìti, není-li obsah R0 souèasnì v pamìti, a
aktualizuj registrový a adresový deskriptor.

4. Pokud A nemá v základním bloku dal¹í pou¾ití nebo pokud nelze najít vhodný obsazený
registr, pak pro A vyber pamì»ové místo a pøípadnì inicializuj adresový deskriptor.

V tomto popisu strategie pøidìlování registrù nejsou nìkteré body speci�kovány detailnì.
Napø. v bodì 2. mù¾e být pøiøazení volného registru vázáno na podmínku, aby nebyly poru¹ovány
registrové páry, které jsou po¾adovány urèitými instrukcemi. Podobnì v bodì 3. mù¾e záviset
výbìr registru, který se bude uvolòovat pro A, na tom, zda existuje kopie tohoto registru nebo
na tom, jak je vzdálené dal¹í pou¾ití uchovávané hodnoty. Pøedpokládáme, ¾e promìnné, které
nemají dal¹í pou¾ití v základním bloku a nejsou ani ¾ivé po opu¹tìní bloku, uvolòují okam¾itì
pøíslu¹ný registr.
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Pøíklad 10.3. Pro základní blok z pøíkladu 10.2 bude generátor cílového programu generovat
instrukce tak, jak uvádí obr. 10.7. Pøidìlování a pøiøazování registrù se provádí podle popsané
strategie vyu¾ívající informace z obr. 10.6. Pro promìnné základního bloku jsou rezervovány
registry R1, R2 a R3. Popsané stavy deskriptorù se vztahují k okam¾ikùm po zpracovaní pøíkazu
vnitøního jazyka a jsou uvedeny pouze zmìny. Závìreèné instrukce pøesunu jsou generovány
na konci základního bloku pro ty promìnné, které jsou ¾ivé vnì bloku a mají ulo¾ení pouze v
registru.

Pøíkaz Generované Registrový Adresový
instrukce deskriptor deskriptor

registry R1, R2, R3
jsou prázdné B, C, F je v pamìti

MOV B R1 R1 obsahuje B B je v pamìti a v R1

(1) MOV C R2 R2 obsahuje C C je v pamìti a v R2

MOV R1 R3 F je v pamìti
ADD R2 R3 R3 obsahuje A A je v R3

(2) MUL F R1 R1 obsahuje T1 T1 je v R1, B je v pamìti
(3) ADD R1 R2 R2 obsahuje B B je v R2

(4) ADD R3 R1 R1 obsahuje T2 T1 nemá ulo¾ení, T2 je v R1

(5) SUB F R1 R1 obsahuje C C je v R1

MOV R1 C A je v pamìti
MOV R2 B registry R1, R2, R3 B je v pamìti
MOV R3 A jsou prázdné C je v pamìti

Tab. 10.7: Pøidìlování registrù pøi generování instrukcí

10.3.2 Pøidìlování registrù pro pøeklad výrazù

Metoda pøidìlování registrù, se kterou se seznámíme, je lokalizována na posloupnost instrukcí
odpovídajících pøekladu výrazu. Tato metoda umo¾òuje pøedem naplánovat minimální poèet
registrù, které musí být pøidìleny, ani¾ by bylo potøeba ukládat mezivýsledky výpoètu do pamìti,
a stanovuje optimální poøadí vyhodnocování pøekládaného výrazu. Optimální poøadí je chápáno
ve smyslu takového poøadí, které dává nejkrat¹í posloupnost instrukcí pro daný výraz, nikoliv
v¹ak nutnì èasovì nejrychlej¹í posloupnost instrukcí.

Princip metody vychází z reprezentace výrazu stromem. Pro vrcholy stromu mohou být
spoèítána celoèíselná ohodnocení, která reprezentují minimální poèet registrù potøebných pro
vyhodnocení pøíslu¹ného podstromu. Ohodnocení koøene pak pøedstavuje minimální poèet re-
gistrù pro vyhodnocení výrazu, pøi nìm¾ není tøeba uchovávat mezivýsledky výpoètu v pamìti.
Pøekraèuje-li ohodnocení nìkterého vrcholu poèet dostupných registrù, pak je nutné ukládat
mezivýsledky výpoètu do pamìti.

Pøedpokládejme, ¾e se vyèíslení výrazu bude realizovat pouze v registrech, pøièem¾ máme
k dispozici maximálnì n registrù. Dále pro jednoduchost pøedpokládejme, ¾e v¹echny operace
ve výrazu jsou binární. Uva¾ujme nyní operaci, její¾ levý operand vy¾aduje k1 registrù a pravý
operand k2 registrù a nech» k1 > k2. V tomto pøípadì bude v¾dy prvním zpracovávaným ope-
randem levý operand. Výsledek tohoto zpracování zùstává v registru jako mezivýsledek, tak¾e
pro vyhodnocení druhého operandu potøebujeme k2+1 registrù. Ponìvad¾ k2+1 � k1, nemù¾e
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poèet registrù pro vyèíslení celé operace pøevý¹it k1. Je-li k1 < k2, vyèíslujeme nejdøíve pravý
operand a potøebujeme analogicky nejvý¹e k2 registrù.

V pøípadì k1 = k2 nezále¾í na poøadí vyhodnocování operandù. Vyhodnocení prvního ope-
randu vy¾aduje k1 registrù, vyhodnocení druhého operandu k1 + 1 registrù, ponìvad¾ uchová-
váme výsledek reprezentující první operand. Pro vyhodnocení celé operace je tedy potøeba k1+1
registrù.

Je-li k1 = k2 = n, pak nelze pøíslu¹ný výraz (podvýraz) vyèíslit v dostupných registrech.
V tom pøípadì vyhodnotíme nejdøíve jeden z operandù (obvykle pravý) v n registrech a výsledek
ulo¾íme do pamìti. Tím uvolníme v¹ech n registrù pro vyèíslení druhého operandu a po pøesunu
hodnoty prvního operandu do nìkterého z (n� 1) volných registrù dokonèíme celou operaci.

Proces zahrnující ohodnocování vrcholù stromu výrazu poètem potøebných registrù, urèování
poøadí vyhodnocování operandù a urèování, kdy je tøeba ulo¾it mezivýsledek do pamìti, mù¾eme
popsat atributovou gramatikou.

V gramatice s pravidly
E ! a j E op E j (E)

popisující uva¾ované výrazy s binárními operátory zavedeme pro nonterminální symbol E tyto
atributy:

� E.k | poèet registrù pro vyèíslení výrazu E,

� E.poøadí | atribut urèující poøadí vyhodnocování operandù výrazù E; je-li E.poøadí=true,
pak je tøeba výraz E vyèíslit v poøadí: levý operand, pravý operand, je-li E.poøadí=false,
pak je poøadí vyèíslování opaèné,

� E.pamì»|atribut urèující ulo¾ení hodnoty výrazuE do pamìti (v pøípadì E.pamì»=true),
resp. do registru (v pøípadì E.pamì»=false).

Pravidla atributové gramatiky jsou uvedena v tab. 10.8.

PRAVIDLA SÉMANTICKÉ AKCE
E ! a E:k := 1

E:poøadí := true

E0 ! E1 op E2 E0:poøadí := E1:k > E2:k
E0:k := if E1:k = E2:k then min(E1:k + 1; n)

else max(E1:k; E2:k)
E1:pamì» := false
E2:pamì» := E1:k = n and E2:k = n

E0 ! (E1) E0:k := E1:k
E1:pamì» := false
E0:poøadí := true

Tab. 10.8: Pravidla atributové gramatiky

Na obr. 10.3 je proveden výpoèet atributù pro výraz (A+B)*(C-D)/F pro pøípad n =
2 (n je dostupný poèet registrù). Atributy neterminálního symbolu jsou zapsány ve tvaru
[k; poøadí; pamì»]. Ponìvad¾ jsme sémantickým pravidlem E.k:=1 pro E ! a po¾adovali, aby
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(A+B)*(C-D)/F

MOV D,R1 MOV T,R1

MOV C,R2 MUL R1,R2 R2:=(A+B)*(C-D)

SUB R1,R2 MOV F,R1

MOV R2,T T:=C-D DIV R1,R2

MOV B,R1

MOV A,R2

ADD R1,R2 R2:=A+B

Obr. 10.3: Atributový strom a odpovídající posloupnost instrukcí

v¹echny operandy aritmetických instrukcí byly v registrech, nelze uvedený výraz vyèíslit se
dvìma registry bez pøesunu mezivýsledku do pamìti (podvýraz (A+B)*(C-D) vy¾aduje tøi re-
gistry).

V pøípadì, ¾e druhý operand aritmetické instrukce mù¾e být v registru nebo v pamìti, lze
snadno modi�kovat pøidìlování registrù tak, ¾e namísto E:k := 1 bude E:k := 0 v pøípadì, ¾e
E je pravým (jednoduchým) operandem. Levý operand v¾dy po¾aduje alespoò jeden registr.

10.3.3 Globální pøidìlování registrù

Pøi lokálním pøidìlování registrù jsme uva¾ovali ka¾dý základní blok izolovanì. Museli jsme v¹ak
zajistit, aby hodnoty ¾ivých promìnných byly po opu¹tìní základního bloku dostupné v pamìti,
co¾ vedlo ke generování instrukcí pøesunu údajù mezi registry a pamìtí. Jakmile nyní pøejdeme
do základního bloku, v nìm¾ jsou nìkteré z tìchto promìnných pou¾ity, budou generovány buï
pomalej¹í instrukce s operandem v pamìti, nebo instrukce opaèného pøesunu mezi pamìtí a
registrem.

Globální pøidìlování registrù se vyznaèuje tím, ¾e hodnoty promìnných, které jsou èasto
pou¾ívány, zùstávají v registrech i po pøekroèení hranice základního bloku a jsou tedy pøidìleny
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registrùm v oblasti zahrnující nìkolik základních blokù. Nejvìt¹ího zisku globálního pøidìlení
registrù se dosáhne v pøípadì základních blokù tvoøících vnitøní cyklus. Pøedpokládejme tedy,
¾e globální pøidìlování registrù probíhá po tom, co byl vytvoøen graf toku øízení programu
(procedur), na základì kterého mohou být nalezeny cykly i jejich vnoøení. Rovnì¾ potøebujeme
výsledky globální analýzy toku údajù, zvlá¹tì pak analýzy ¾ivých promìnných.

Urèení promìnných, které budou pøidìleny registrùm globálnì v rámci cyklu není jednoduchý
problém. Nìkteré programovací jazyky, jako napø. jazyk C, dovoluje, aby programátor tuto infor-
maci pøedal pøekladaèi prostøednictvím deklarace promìnných, je¾ mají být (v rámci procedury)
ulo¾eny v registrech (deklarace promìnných typu register). Toto øe¹ení je v¹ak výjimeèné a ob-
vykle oèekáváme, ¾e výbìr takových promìnných provede pøekladaè sám, a ¾e tyto promìnné
se budou v rùzných cyklech pøirozenì rùznit. Poèet registrù, které lze pøidìlovat globálnì, je
omezený, ponìvad¾ je tøeba rezervovat urèité registry pro lokální pøidìlování v rámci základních
blokù. Je proto potøeba z mnoha kandidátù na globální pøidìlení vybrat ty, je¾ pøiná¹ejí nejvìt¹í
zisk.

Jedna z prakticky pou¾ívaných metod kvanti�kuje tento zisk podle poètu pou¾ití promìnné
v základních blocích tvoøících cyklus. Pøitom je brán ohled na lokální pøidìlování registrù v zá-
kladním bloku podle poètu dal¹ích pou¾ití promìnné, jak je uvedeno v pøedchozím odstavci.
Pøedpokládejme, ¾e v rámci cyklu L byl promìnné A globálnì pøidìlen urèitý registr R. Pak
pøínos tohoto pøidìlení je závislý na dvou faktorech:

1. na poètu pou¾ití promìnné A v základních blocích tvoøících cyklus,

2. na poètu vylouèení pøesunù obsahu registru R do pamìti, je-li A ¾ivou promìnnou po
ukonèení základního bloku.

Jestli¾e pou¾ití promìnné A v základním bloku pøedchází v tém¾e bloku de�nice promìnné
A, pak existuje reálná mo¾nost, ¾e A bude vybrána pro lokálnì pøidìlované registry a nebudeme
tudí¾ pøínos takového pou¾ití promìnné A zahrnovat do zisku globálního pøidìlení registru R

promìnné A. Celkový pøínos pro promìnnou A pak mù¾e být aproximován vztahem

X
Bi2L

(p:USE(A; Bi) + q:LIV E(A; Bi)); (10.1)

kde USE(A; Bi) udává poèet pou¾ití promìnné A v základním bloku Bi, kterým nepøedchází
de�nice promìnné A v bloku Bi, LIV E(A; Bi) je rovno 1, je-li A ¾ivá na výstupu z bloku Bi a
souèasnì má v Bi de�nici, jinak je LIV E(A; Bi) = 0, p, q jsou váhy, jejich¾ hodnoty kvanti�kují
zisk prvního a druhého èlenu souètu v konkrétním poèítaèi. Souèet vá¾ených velièin USE a
LIV E probíhá pøes v¹echny základní bloky tvoøící cyklus L.

Vztah (10.1) je aproximací skuteèného zisku pøi globálním pøidìlení registru promìnné A

v cyklu L. Pøedpokládá, ¾e poèet opakování cyklu L je natolik velký, ¾e akce spojené s pøidìlením
registru, jako je pøípadné de�nování registru R v prologu cyklu nebo pøesunu obsahu R pøi
opu¹tìní cyklu, jsou zanedbatelné. Dále pøedpokládá, ¾e v¹echny bloky cyklu L jsou provádìny
stejnì èasto.

Pøíklad 10.4. Uva¾ujme graf toku øízení cyklu na obr. 10.4. Jeho základní bloky neobsahují,
pro struènost, pøíkazy vìtvení (pøedpokládáme, ¾e tyto pøíkazy neovlivní výbìr promìnných
pro globální pøidìlení registrù). Graf je doplnìn výsledkem analýzy ¾ivých promìnných (¾ivé
promìnné na vstupu a výstupu ka¾dého základního bloku).
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Obr. 10.4: Výbìr promìnných pro globální pøidìlení registrù v cyklu L

Vyèíslíme nyní pro jednotlivé promìnné vztah (10.1). Uva¾ujme hodnoty vah p = 1 a q = 2.
Je vidìt, ¾e promìnná a je ¾ivá na výstupu základního bloku B1 a souèasnì v nìm má de�nici,
ale není ji¾ ¾ivou promìnnou na výstupu blokù B2, B3 a B4. Proto jeX

B2L

2 � LIV E(a; B) = 2:

Hodnota USE(a; B1) je rovna nule, ponìvad¾ pou¾ití promìnné a v tomto bloku nepøedchází
¾ádná její de�nice na rozdíl od blokù B2 a B3, kde tedy platí USE(a; B2) = USE(a; B3) = 1.
V bloku B4 není promìnná a vùbec pou¾ita, tak¾e USE(a; B4) = 0. ProtoX

B2L

USE(a; B) = 2

a hodnota vztahu (10.1) pro A = a je 4. Vybereme-li tedy pro globální pøiøazení registru pro-
mìnnou a je pøíslu¹ný zisk kvanti�kován hodnotou 4. Stejným zpùsobem mù¾eme spoèítat zisky
pro promìnné b, c, d, e, f, které èiní postupnì 5, 3, 6, 4, 4. Máme-li napø. pro globální pøiøazení
k dispozici 3 registry, pak vybereme promìnné b, d a nìkterou z promìnných a, e nebo f.
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10.3.4 Globální pøidìlování s vyu¾itím barvení grafu

Metoda, kterou nyní struènì popí¹eme, je zalo¾ena na formulaci problému pøidìlování registrù v
podobì barvení neorientovaného grafu a na rozdíl od jiných metod pøedpokládá podstatnì vìt¹í
poèet registrù.

Informaèní struktura, nad ní¾ se øe¹í pøidìlování registrù, se nazývá interferenèní graf. Jeho
vrcholy tvoøí symbolické (abstraktní) registry, odpovídající promìnným vnitøního tvaru pro-
gramu. Dva vrcholy grafu interferují, jestli¾e pøíslu¹né promìnné jsou souèasnì ¾ivé, tj., je-li
jedna z nich ¾ivá v oblasti platnosti de�nice druhé promìnné. Interferující vrcholy jsou spojeny
hranou. Je zøejmé, ¾e promìnným odpovídajícím takovým vrcholùm nemù¾e být pøidìlen jediný
registr (nemohou ho postupnì sdílet), a proto pøi barvení grafu musí tìmto vrcholùm pøíslu¹et
rùzné barvy (v dùsledku jejich incidence). Je-li mo¾né celý interferenèní graf obarvit n barvami,
kde n je poèet skuteèných registrù, které jsou k dispozici, pak obarvení grafu dává výsledné pøi-
dìlení registrù. Promìnné odpovídající stejnì obarveným vrcholùm budou pøidìlovány jedinému
registru.

Interferenèní graf je také podkladem pro optimalizaci, která odstraòuje zbyteèné operace
kopírování obsahu registrù tak, ¾e vrcholy, které odpovídají kopiím registrù, jsou slouèeny do
jediného vrcholu. To je mo¾né udìlat pouze tehdy, kdy¾ sluèované vrcholy spolu neinterferují. Po
slouèení vrcholù interferenèního grafu nebude tøeba generovat instrukce pøesunu mezi registry a
rovnì¾ velikost grafu se zmen¹í.

Algoritmus barvení grafu je zalo¾en na velmi jednoduchém poznatku: graf G lze obarvit
n barvami tehdy, kdy¾ lze n barvami obarvit redukovaný graf G0, který byl získán z grafu G
vypu¹tìním vrcholu stupnì men¹ího ne¾ n. Algoritmus postupnì odebírá z interferenèního grafu
v¹echny vrcholy mající stupeò men¹í ne¾ n. Tento proces, který v ka¾dém kroku sni¾uje stupnì
zbývajících vrcholù grafu, èasto vede a¾ k redukci na prázdný graf, co¾ indikuje, ¾e výchozí
interferenèní graf je obarvitelný n barvami. V tomto pøípadì získáme hledané obarvení zpìtným
postupem, který vede k danému interferenènímu grafu; pøidáváním vrcholù v opaèném poøadí,
ne¾ v jakém byly tyto vrcholy odebírány. S pøidáním ka¾dého vrcholu je nalezena jeho barva,
tak aby byla splnìna podmínka obarvení (tato barva v¾dy existuje, ponìvad¾ stupeò ka¾dého
vrcholu je v okam¾iku pøidání men¹í ne¾ n). Uvedený algoritmus má lineární výpoètovou slo¾itost
a v aplikacích pro pøidìlování 32 registrù pøi pøekladu podmno¾iny jazyka PL/I dával výborné
výsledky [10]. Pøipomeòme, ¾e klasická úloha nalezení chromatického èísla grafu je NP-úplný
problém.

Popsaný algoritmus nevede k cíli pouze v pøípadì, ¾e v urèitém kroku není v redukoveném
grafu G0 ¾ádný vrchol, který má stupeò men¹í ne¾ n. V tom pøípadì je tøeba modi�kovat interfe-
renèní graf (a s ním i vnitøní tvar programu) takovým zpùsobem, ¾e se vyjme nìkterý jeho vrchol
a výsledek pøíslu¹ného výpoètu pak nebude uchováván v registru, ale v pamìti. V cílovém pro-
gramu se pak generuje instrukce pøesunu mezi pamìtí a registrem. Pro výbìr takového vrcholu je
mo¾né vyu¾ít ohodnocení \ceny" vyjmutí vrcholu z interferenèního grafu, která je závislá napø.
na stupni vrcholu nebo lokálním pou¾ití odpovídající promìnné v základním bloku. Je mo¾né
dokonce namísto uchování údaje v pamìti generovat opakovaný výpoèet v registrech, pokud je
cena tohoto výpoètu men¹í ne¾ cena uchování výsledku v pamìti. Vyjmutí urèitého vrcholu v¹ak
mìní výchozí podmínky interference, proto je nutné celý postup opakovat od poèátku a to tak
dlouho, a¾ získáme graf obarvitelný (a obarvený) n barvami. Ve zmínìné aplikaci této metody
v¹ak ji¾ druhá iterace byla obvykle úspì¹ná.

U architektur, které se vyznaèují vysokou regularitou, je mo¾né graf budovat pouze nad sym-
bolickými registry odvozenými z vnitøního tvaru pøekládaného programu. Metoda barvení grafu
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umo¾òuje zaèlenit do formulace problému i omezení v pou¾ívání registrù, která jsou dána nesyme-
triemi vìt¹iny souèasných architektur. Na rozdíl od regulárního vyu¾ívání registrù je v¹ak tøeba
interferenèní graf vytváøet nejen nad abstraktními registry, ale rovnì¾ ka¾dému strojovému regis-
tru odpovídá jeden vrchol grafu. V¹echny strojové registry spolu vzájemnì interferují. Jestli¾e
napø. registr 0 nemù¾e být pou¾it jako bázový registr nebo indexregistr (IBM 370, EC), pak
vrchol odpovídající registru 0 interferuje se v¹emi abstraktními registry, jejich¾ hodnota pøed-
stavuje hodnotu bázového registru nebo indexregistru. Podobnì lze èásteènì zaèlenit omezení
na pou¾ití registrových párù. Napø. v pøípadì násobení lze pøedepsat interferenci abstraktního
operandu násobení s ka¾dým sudým registrem, èím¾ docílíme, ¾e mu bude pøidìlen lichý registr.
Zavedením nového abstraktního registru a jeho interferencí se v¹emi lichými strojovými regis-
try a interferencí s ¾ivými abstrakními registry v okam¾iku násobení docílíme, ¾e bude tomuto
pomocnému abstraktnímu registru pøidìlen sudý strojový registr. Pøidìlené registry v¹ak ne-
musí tvoøit po¾adovaný pár a pak je tøeba generovat instrukce pøesunu mezi registry. S aplikací
uvedené metody pøidìlování registrù se setkáme v kap. 11.

10.4 Vyu¾ití formálních a atributovaných pøekladù

Nyní se budeme zabývat tøídou metod generování cílového programu, jejich¾ základním vý-
chodiskem je pøekladová gramatika. Tyto metody odrá¾ejí celkem zjevnou skuteènost. Proces
syntézy strojového programu z vnitøního tvaru je pøekladem stejnì jako proces syntézy vnitøního
tvaru programu ze zdrojového programu. Je proto pøekvapující, ¾e praktické aplikace rozvinuté
teorie pøekladu se ve fázi generování cílového programu objevily, vzhledem k ostatním èástem
pøekladaèe, velmi pozdì, a¾ koncem 70. let.

Nejdøíve uká¾eme na dvou pøíkladech atributových gramatik základní princip øízení gene-
rátoru cílového programu, který odstraòuje nìkteré nedostatky konvenèních metod generování,
je¾ byly popsány v podkapitole 10.2. Tento princip mù¾eme nazvat syntaxí øízené generování
cílového programu, ponìvad¾ øídící funkci generátoru pøebírá syntaktický analyzátor konstruo-
vaný pro atributovou pøekladovou gramatiku popisující pøeklad z vnitøního jazyka pøekladaèe
do cílového jazyka.

10.4.1 Pøíklady pøekladových gramatik pro speci�kaci generátoru

Uva¾ujme, podobnì jako v odst. 10.2.1 poèítaè s jedním støadaèem a s pøíslu¹ným souborem
jednoadresových aritmetických instrukcí a instrukcemi pøesunu mezi støadaèem a hlavní pamìtí.
Uká¾eme mo¾né tvary atributovaných pøekladových gramatik, které popisují pøeklad z vnitøního
tvaru programu do posloupností instrukcí tohoto poèítaèe. Omezíme se na pøeklad pøiøazovacího
pøíkazu, který je v prvním pøípadì ve vnitøním tvaru reprezentován pre�xovým zápisem a ve
druhém pøípadì post�xovým zápisem.

Syntax vstupního jazyka (pre�xového zápisu) mù¾e být popsána touto LL(1) gramatikou:

G = (fP;L; V g; f:=; +; -; TA; DRg; R; P );

kde TR, resp. DR jsou operátory \Transfer Address," resp. \Dereference" a mno¾ina R obsahuje
pravidla

P ! := L V

L ! TA
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V ! + V V

j - V V

j DR TA

Neterminální symboly P , L, V znaèí postupnì pøiøazovací pøíkaz, promìnnou na levé stranì
pøiøazovacího pøíkazu a výraz. Omezili jsme se pouze na jednu komutativní a jednu nekomuta-
tivní operaci. Pokud pre�xová operace nepøipou¹tí alternativní struktury operandù, pak popis
syntaxe vede pøímoèaøe k LL(1) gramatice. Nyní gramatiku G doplníme o atributy a výstupní
symboly tak, aby výsledná atributová gramatika popisovala pøeklad na ekvivalentní posloupnosti
instrukcí. Pro symboly pøekladové gramatiky zavedeme tyto atributy:

um umístìní operandu (STR,PAM),

adr adresa operandu v pamìti,

dso; sso dìdièný a syntetizovaný atribut, udávající obsazení støadaèe (TRUE,FALSE),

dpa; spa dìdièný a syntetizovaný atribut, udávající adresu pro ulo¾ení mezivýsledku.

GramatikuG roz¹íøíme o ètyøi výstupní symboly ST, US, PLUS, MINUS, které budou v závislosti
na atributech reprezentovat akce generování instrukcí podle tabulky 10.9.

Atributová pøekladová gramatika bude mít pravidla uvedená v tab. 10.10.
Do pravidel V ! +V V a V ! -V V je vlo¾en výstupní symbol US, který zajistí vytvoøení

instrukce pro ulo¾ení obsahu støadaèe v pøípadì, ¾e je støadaè obsazen. Ukládání støadaèe je
vynuceno tím, ¾e pøi provádìní intrukcí ADD a SUB je v¾dy støadaè pou¾it pro ulo¾ení jednoho z
operandù. Podívejme se, jak bude pøelo¾en pøiøazovací pøíkaz

X:=(A+B)-(C+(D-E)),

kterému odpovídá pre�xový vnitøní tvar:
(1) := (9) +

(2) TA adrX (10) TA adrC

(3) - (11) DR

(4) + (12) -

(5) TA adrA (13) TA adrD

(6) DR (14) DR

(7) TA adrB (15) TA adrE

(8) DR (16) DR

Pøekladový strom pro tento pre�xový zápis výrazu je uveden na obr. 10.5.
Po vyèíslení pøíslu¹ných atributù podle sémantických pravidel generují výstupní symboly

následující posloupnost instrukcí (pøedpokládáme, ¾e poèáteèní adresa pro ulo¾ení mezivýsledku
V:dpa = 50):

LOAD adrA ADD adrC

ADD adrB STORE 51

STORE 50 LOAD 50

LOAD adrD SUB 51

SUB adrE STORE adrX

Ve druhém pøíkladu uká¾eme atributovou gramatiku, která popisuje generování cílového
programu pro stejný poèítaè, ale z post�xové vnitøní reprezentace pøiøazovacího pøíkazu. Zápis
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ST(adrL,umV,adrV)

umV = STR umV = PAM

LOAD adrV

STORE adrL STORE adrL

(a) Pøiøazení

US(dso,dpa,spa)

dso = TRUE dso = FALSE

STORE dpa

spa:=dpa+1 spa:=dpa

(b) Úschova støadaèe

PLUS(umV1,adrV1,umV2,adrV2)

umV1=STR umV1=PAM

umV2=STR ADD adrV2

umV2=PAM ADD adrV1 LOAD adrV1

ADD adrV2

(c) Seèítání

MINUS(umV1,adrV1,umV2,adrV2,dpa)

umV1=STR umV1=PAM

umV2=STR SUB adrV2

STORE dpa

umV2=PAM LOAD adrV1 LOAD adrV1

SUB dpa SUB adrV2

(d) Odeèítání

Tab. 10.9: Význam výstupních symbolù ST, US, PLUS a MINUS

pøiøazovacího pøíkazu v post�xové formì popisuje gramatika

G = (fP;L; V g; f:=; TA; +; -; DRg; R; P );

kde R obsahuje pravidla:

P ! L V :=

L ! TA

V ! V V +

j V V -

j TA DR

Mohli bychom se pøesvìdèit, ¾e tato gramatika je silná LR(0) gramatika. Roz¹íøení gramatiky
G na po¾adovanou atributovou pøekladovou gramatiku lze udìlat podobnì jako v pøedchozím
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PRAVIDLA SÉMANTICKÁ PRAVIDLA
P !:= L V ST V:dso := FALSE

V:dpa := pocadresa
ST:adr := L:adr
ST:umV := V:um
ST:adrV := V:adr

L! TA L:adr := TA:adr

V0 ! + US V1 V2 PLUS US:dso := V0:dso
US:dpa := V0:dpa
V1:dso := FALSE
V1:dpa := US:spa
V2:dso := V1:sso
V2:dpa := V1:spa
PLUS:umV1 := V1:um
PLUS:adrV1 := V1:adr
PLUS:umV2 := V2:um
PLUS:adrV2 := V2:adr
V0:sso := TRUE
V0:spa := V2:spa
V0:um := STR
V0:adr := 0

V0 ! � US V1 V2 MINUS US:dso := V0:dso
US:dpa := V0:dpa
V1:dso := FALSE
V1:dpa := US:spa
V2:dso := V1:sso
V2:dpa := V1:spa
MINUS:umV1 := V1:um
MINUS:adrV1 := V1:adr
MINUS:umV2 := V2:um
MINUS:adrV2 := V2:adr
MINUS:dpa := V2:spa
V0:sso := TRUE
V0:spa := V2:spa
V0:um := STR
V0:adr := 0

V ! DR TA V:adr := TA:adr
V:um := PAM
V:sso := V:dso
V:spa := V:dpa

Tab. 10.10: Atributová pøekladová gramatika pro generování z pre�xového zápisu
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Obr. 10.5: Pøekladový strom pro pøeklad pre�xového zápisu pøíkazu X:=(A+B)-((C+(D-E))

pøípadì. Uka¾me v¹ak jinou variantu, kdy rozhodnutí o vytváøení instrukce STORE pro ulo¾ení
støadaèe provedeme na základì syntaktické struktury vstupní vìty.

Stejnì jako v pøedchozím pøíkladu pou¾ijeme atributy adr a dpa. Výstupní symboly STORE,
LOAD, ADD a SUB odpovídají generovaným instrukcím. Jejich atributy reprezentují adresovou èást
instrukce. Syntaktická a sémantická pravidla jsou uvedena v tab. 10.11.

Pravidla pøekladové gramatiky jsou volena tak, ¾e umo¾òují rozli¹it situace, kdy operandy
v operacích sèítání, odèítání a pøiøazení jsou výrazy nebo promìnné. V pøípadì, ¾e oba operandy
v operaci sèítání nebo odèítání jsou výrazy, vytváøí se instrukce pro ulo¾ení støadaèe po pøekladu
prvního operandu, proto¾e støadaè bude pou¾it pro výpoèet hodnoty druhého operandu. Dále
se vytváøí instrukce STORE v pøípadì, kdy druhý operand operace odèítání je výraz, proto¾e
instrukce SUB pøedpokládá, ¾e ve støadaèi je ulo¾ena hodnota prvního operandu.

10.4.2 Graham-Glanvillovy metody generování cílového programu

Tímto názvem je v odborné literatuøe oznaèována tøída moderních metod konstrukce generátoru
cílového programu, která se vyznaèuje obecností a strojovou nezávislostí algoritmù generování.
Seznámíme se nyní se základními principy této metody, jejím¾ základem je modi�kovaná pøe-
kladová gramatika a dále s Ganapathiho roz¹íøením na atributovaný pøeklad.

Jádrem Glanvillovy metody, zobecòující proces konstrukce generátoru, je konstruktor, který
na základì popisu instrukcí cílového poèítaèe formou, která je velmi blízká bezkontextové pøekla-
dové gramatice, vytváøí tabulky pro øízení vlastního algoritmu výbìru instrukcí pøi generování
cílového programu. Schematicky je tento proces znázornìn na obr. 10.11. Popi¹me nyní jednotlivé
slo¾ky, se kterými uvedená metoda pracuje.
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PRAVIDLA SÉMANTICKÁ PRAVIDLA
P ! L TA DR := LOAD STORE LOAD:adr := TA:adr

STORE:adr := L:adr

P ! L V := STORE STORE:adr := L:adr
V:dpa := P:dpa

L! TA L:adr := TA:adr

V0 ! V1 STORE V2 + ADD V1:dpa := V0:dpa
STORE:adr := V1:dpa
V 2:dpa := V0:dpa+ 1
ADD:adr := V0:dpa

V0 ! TA DR V1 + ADD V1:dpa := V0:dpa
ADD:adr := TA:adr

V0 ! V1 TA DR + ADD V1:dpa := V0:dpa
ADD:adr := TA:adr

V ! TA1 DR TA2 DR + LOAD ADD LOAD:adr := TA1:adr
ADD:adr := TA2:adr

V0 ! V1 STORE1 V2 � STORE2 LOAD SUB V1:dpa := V0:dpa
STORE1:adr := V0:dpa
V2:dpa := V0:dpa+ 1
STORE2:adr := V0:dpa+ 1
LOAD:adr := V0:dpa
SUB:adr := V1:dpa+ 1

V0 ! TA DR V1 � STORE LOAD SUB V1:dpa := V0:dpa
STORE:adr := V0:dpa
LOAD:adr := TA:adr
SUB:adr := V0:dpa

V0 ! V1 TA DR � SUB V1:dpa := V0:dpa
SUB:adr := TA:adr

V 0! TA1 DR TA2 DR � LOAD SUB LOAD:adr := TA1:adr
SUB:adr := TA2:adr

Tab. 10.11: Atributová pøekladová gramatika pro generování z post�xového zápisu
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Obr. 10.6: Zobecnìní konstrukce generátoru

Vnitøní jazyk

Vnitøní jazyk IR (Internal Representation) je ni¾¹í úrovnì ne¾ obvyklé jazyky symbolických
instrukcí a podobá se spí¹e jazykùm pro popis meziregistrových pøenosù (napø. ISP). Výrazy v
jazyce IR jsou pre�xové ekvivalenty pøekladových stromù, ve kterých je pøístup k promìnným
vyjádøen pre�xovými zápisy výbìru hodnot nebo adres. Øídící struktury jsou v IR vyjádøeny
operacemi podmínìných a nepodmínìných skokù.

Na úrovni programu v IR nejsou ani hlavièky funkcí a procedur, ani deklarace objektù. Svùj
obraz mají pouze pøíkazové èásti. Zápis m:n oznaèuje symbol syntaktické kategorie m, jeho¾
hodnota je n. Napø. l:2 znaèí návì¹tí 2, r:5 znaèí registr 5, k: � 1 znaèí konstantu �1. Zápis
k:CH reprezentuje adresu promìnné CH, nikoliv její hodnotu.

Na obr. 10.7 je uvedena deklarace funkce v jazyce PASCAL a jí odpovídající vnitøní tvar v ja-
zyce IR pro pøeklad do strojového jazyka poèítaèe PDP. Tento program odrá¾í nìkteré strojové
a implementaènì závislé vlastnosti vnitøního tvaru. Lokální promìnné jsou zpøístupòovány pro-
støednictvím bázové adresy. Napø. hodnota promìnné LVAL je v jazyce IR pro PDP zpøístupnìna
výrazem

� + k.LVAL r.5.

Registr r5 obsahuje bázovou adresu a k.LVAL je posunutí. Seètením dostaneme efektivní adresu
a operátorem " vybereme ulo¾enou hodnotu. Dále pøedpokládáme, ¾e globální promìnné jsou
dostupné pøímo bez bázového registru. Slo¾ené booleovské výrazy jsou vyhodnocovány tokem
øízení (jako jednoduché výrazy a skoky). Operátor ? je operátorem srovnání.

Speci�kace generátoru (pøekladová gramatika)

Na vstup konstruktoru generátoru cílového programu pøíchází informace o cílovém poèítaèi,
která je zapsána jazyce TMDL (Target Machine Description Language). Svou strukturovaností
a èitelností patøí TMDL k nejlep¹ím speci�kaèním jazykùm pro speci�kaci generátorù.

Speci�kace v TMDL obsahuje ètyøi sekce, sekci popisu voleb, registrù, symbolù a instrukcí.
Na obr. 10.8 je uvedena èást speci�kace generátoru cíloveho programu pro poèítaè PDP.

Sekce popisu voleb slou¾í k nastavení po¾adovaných tiskù pro úèely ladìní. Sekce registrù
obsahuje jména v¹ech registrù cílového poèítaèe a jejich rozèlenìní na registry pøidìlovatelné
(allocatable) v rámci generování a registry se speciálním urèením (dedicated). Na obr. 10.8
je v první skupinì rovnì¾ registr pro nastavení podmínkového kódu (cc), ve druhé skupinì je
registr r5, jen¾ bude pou¾íván jako bázový registr, dále ukazatel na vrchol zásobníku (sp) a èítaè
instrukcí (pc).
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fprogram v PASCALUg
var ch:char;

function readn:integer;

var lval,base:integer;

begin

while ch=' ' do read(ch);

if (ch <= '9') and (ch >= '0') then begin

if ch = 'O' then

base:=8

else

base:=10;

lval:=0;

repeat

lval:=lval*base+ord(ch)-ord('0');

read(ch);

until (ch < '0') or ((ord(ch)-ord('0') >= base);

readn:=lval;

end

else

readn:=-1;

end freadng;

(a) zdrojový program

:l.1 <> l.2 ? � k.CH k.' '

jl.1

:l.2 > l.3 ? � k.CH k.'9'

< l.3 ? � k.CH k.'0'

:= + k.BASE r.5 k.8

j.l6

:l.5 := + k.BASE r.5 k.10

:l.6 := + k.LVAL r.5 k.0

:l.7 := + k.LVAL r.5 - + * � + k.LVAL r.5 � + k.BASE r.5 � k.CH k.'0'

< l.8 ? � k.CH k.'0'

< l.7 ? - � k.CH k.'0' � + k.BASE r.5

:l.8 := + k.READN r.5 � + k.LVAL r.5

j l.4

:l.3 := + k.READN r.5 k.-1

:l.4

(b) vnitøní tvar v jazyce IR

Obr. 10.7: Pøíklad reprezentace v jazyce IR
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Tøetí sekce uvádí symboly, které jsou pou¾ívány ve specikaci instrukcí v TMDL nebo ve
vnitøním jazyce IR. Tyto symboly jsou rozdìleny na promìnné (neterminální symboly) a ter-
minální symboly. Jména registrových promìnných mohou být pou¾ívána také v IR programu.
V podsekci promìnných je provedena dal¹í strukturalizace mno¾iny registrù. V pøípadì poèítaèe
PDP jsou zavedeny sudé a liché registry, registrové páry a registr podmínkového kódu. V pod-
sekci terminálních symbolù jsou stanoveny rozsahy elementárních operandù a poèet operandù
jednotlivých operátorù.

Nejobsáhlej¹í èástí popisu je sekce instrukcí. Má tvar seznamu pravidel pøekladové gramatiky.
V jednotlivých pravidlech jsou tyto èástí:

a) levá strana pravidla, která urèuje umístìní výsledku,

b) pravá strana pravidla, která popisuje konstrukci IR jazyka a jí odpovídající instrukci cílo-
vého poèítaèe.

Napø. první pravidlo v sekci instrukcí na obr. 10.8 obsahuje frázi (k.1), umístìní v registru
r.1 a instrukci mov #k.1, r.1. Sémantická interpretace tohoto pravidla øíká, ¾e konstanta
(literál) k.1 mù¾e být do registru r.1 pøesunuta instrukcí mov #k.1,r1 (# je oznaèení literálu).
Nìkterá pravidla mají na levé stranì symbol oznaèující \prázné" umístìní výsledku, co¾ se
uplatòuje v pøípadech, kdy operátor := je souèástí IR konstrukce.

Zápis m.n má rùzný význam v IR programu a TMDL programu. V IR programu n znaèí
hodnotu symbolu m. V TMDL je n sémantický kvali�kátor symbolu m, který identi�kuje rùzné
výskyty tého¾ symbolu m. Napø. v posledním pravidle pro instrukce mov znaèí r.1 a r.2 libovolný
z registrù r0; r1; : : : ; r4. Kvali�kátory 1 a 2 slou¾í k popisu korespondence registrù v èásti vzoru
a v èásti instrukce. Podobnì je tomu v pøípadì konstant k.1 a k.2 v tém¾e pravidle.

Konstruktor tabulek generátoru

Funkce konstruktoru, který na základì speci�kace cílového poèítaèe vytváøí tabulky, je¾ slou¾í k
øízení obecného algoritmu generování, je analogická funkci konstruktoru tabulek pro LR analyzá-
tory. Výstupní tabulky akcí a pøechodù odpovídají pravidlùm, je¾ jsou zapsány v sekci instrukcí
TMDL programu a pøedstavuje øídící informaci pøekladového zásobníkového automatu. I kdy¾
sekce instrukcí nemá pøesný tvar bezkontextové pøekladové gramatiky, algoritmus konstruktoru
dovede uvedené modi�kace akceptovat, ponìvad¾ nejsou principiálnì odli¹né.

Uvedená gramatika nemá napø. jediný poèáteèní neterminál, ale ka¾dý symbol � je pova¾ován
za poèáteèní symbol. Program v jazyku IR tak mù¾e být zredukován na øetìzec symbolù �. Staèí
v¹ak nahradit symbol � nonterminálním symbolem L a pøidat pravidla S ! L j S L a celý IR
program lze generovat z jediného poèáteèního symbolu S.

Záva¾ným problémem, který musí konstruktor øe¹it, je nejednoznaènost pøíslu¹né gramatiky,
která se projevuje øadou vznikajících koniktù ve vytváøené tabulce akcí. V popisované me-
todì se tento problém neøe¹í transformací gramatiky, co¾ by bylo vzhledem k povaze problému
velmi obtí¾né, ne-li nemo¾né, ale stanovením urèité strategie podle ní¾ se z koniktních akcí
provádí jednoznaèný výbìr preferované akce. Pøi koniktu typu redukce/pøesun se dává pøed-
nost akci pøesun, pøi koniktu typu redukce/redukce pak preferujeme tu redukci, které pøíslu¹í
del¹í redukèní èást. Tato jednoduchá heuristika zabraòuje generování jednoduchých instrukcí
v pøípadì, ¾e mohou být vybrány instrukce, které mají komplexnìj¹í efekt. Obsahuje-li napø.
zásobník symboly
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#options statesets,tables,loops,items;
#registers i

#allocatable r0,r1,r2,r3,r4,cc
#dedicated r5,sp,pc

#symbols
#variables

r=r0,r1,r2,r3,r4,r5,sp,pc;
d=<r0,r1>,<r2,r3>;
o=r1,r3;
e=r0,r2;
c=cc;

#terminals
k:0,32767;
l:0,1023;
+ binary; - binary; * binary; / binary;
� unary; := binary; j unary; : unary;
? binary;
< binary; > binary; <= binary;
>= binary; = binary; <> binary;
& binary; � binary;
! unary; m unary;

#instructions
r.1 ::= (k.1) "mov #k.1,r.1";
r.1 ::= (�k.1) "mov *k.1,r.1";
� ::= (:=k.1 r.1) "mov r.1,*k.1";
� ::= (:=k.1�k.2) "mov *k.2,*k.1";
r.2 ::= (�+k.1 r.1) "mov k.1(r.1),r.2";
� ::=(:=+k.1 r.1 r.2) "mov r.2,k.1(r.1";
r.2 ::= (�r.1) "mov (r.1),r.2";
� ::=(:=r.1 r.2) "mov r.2,(r.1)";
� ::=(:=r.1�r.2) "mov (r.2),(r.1)";
r.2 ::= (��+k.1 r.1) "mov *k.1(r.1), r.2";
� ::=(:=k.1 k.2) "mov #k.2,*k.1";
� ::=(:=+k.1 r.1 k.2) "mov #k.2,k.1(r.1)";
� ::=(:=�+k.1 r.1 k.2) "mov #k.2,*k.1(r.1)";
� ::=(:=r.1 k.1) "mov #k.1,(r.1)";
� ::=(:=r.1�+k.2 r.2) "mov k.2(r.2), (r.1)";
� ::=(:=r.1�k.1) "mov *k.1,(r.1)";
� ::=(:=+k.1 r.1 +k.2 r.2) "mov k.2(r.2),k.1(r.1)";
r.1 ::= (+r.1 k.1) "add #k.1,r.1";
r.1 ::= (+�r.1 k.1) "add *k.1,r.1";
r.1 ::= (-r.1 r.2) "sub r.2,r.1";
r.1 ::= (-r.1 k.1) "sub #k.1,r.1";
r.1 ::= (k=0) "clr r.1";
� ::= (:=r.1 k=0) "clr (r.1)";
� ::= (:=k.1 k=0) "clr (r.1)";
� ::= (:=+k.1 r.1 k=0) "clr k.1(r.1)";
r.1 ::= (+r.1 k=1) "inc r.1";
e.1 ::= (r.1) "mov r.1,e.1";
o.1 ::= (r.1) "mov r.1,o.1";
d.1 ::= (r.1) "mov r.1,d.2;sxt d.1.1";
d.1 ::= (*e.1�+k.1 r.1) "mul k.1(r.1,e.1";
d.1 ::= (*�+k.1 r.1 e.1) "mul k.1(r.1),e.1";
o.1 ::= (*o.1�+k.1 r.1) "mul k.1(r.1),o.1";
o.1 ::= (*�+k.1 r.1 o.1) "mul k.1(r.1),o.1";
� ::= (:l.1) "L/.1:";
c.1 ::= (?r.1 r.2) "cmp r.1,r.2";
c.1 ::= (?k.1�k.2) "cmp #k.1,*k.2";
c.1 ::= (?�k.1 k.2) "cmp *k.1, #k.2";
� ::= (<> l.1 c.1) "jne L/.1";

#end
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+ r.0 � k.CH,

pak je mo¾né pou¾ít k redukci jedno z pravidel

r1 ::= (k.1) "mov *k.1,r.1";

r.1 ::= (+r.1 � k.1) "add *k.1,r.1";

Podle uvedené strategie bude vybráno druhé pravidlo, co¾ je v tomto pøípadì pravdìpodobnì
lep¹í. Existují v¹ak pøípady, kdy výbìr prvního pravidla povede k efektivnìj¹ímu cílovému pro-
gramu.

Dal¹í nejednoznaènost pøi výbìru pravidla pro redukci vzniká tehdy, kdy¾ k jednomu syn-
taktickému vzoru (redukèní èásti) existuje více pravidel. Napø. pravidlùm

r.1 ::= (+r.1 k.1) "add #k.1,r.1";

r.1 ::= (+r.1 k=1) "inc r.1"

pøíslu¹í stejná redukèní èást popisující souèet obsahu registru a konstanty. Tento typ víceznaè-
nosti (kolizí) je øe¹en vytvoøením uspoøádaných mno¾in pravidel, pøíslu¹ejících jednomu syntak-
tickému vzoru, kde uspoøádání odrá¾í vrùstající obecnost generovaných instrukcí. Pøi výbìru
pravidla jsou tak nejdøíve zkoumány speci�cké pøípady, které vedou k efektivnìj¹ím instrukcím.
V pøíkladì pro souèet je tedy nejdøíve zkoumána mo¾nost k=1 a v kladném pøípadì je vybrána
instrukce inkrementující registr.

Jednou z dùle¾itých vlastností metod generování zalo¾ených na aplikaci pøekladových gra-
matik je vy¹¹í stupeò spolehlivosti generátoru ve srovnání s klasickými metodami generování.
Tato vlastnost se týká jak výstupu generátoru (bezchybnosti generovaného programu), tak i sa-
motného procesu generování. Konstruktor generátoru provádí kromì syntézy výstupních tabulek
také analýzu vstupní pøekladové gramatiky s cílem vylouèit ty stavy generátoru, které by vedly
k jeho zablokování nebo k neustálému cyklickému provádìní redukcí. Testování takových cyklù
je usnadnìno tím, ¾e pøíslu¹ná pøekladová gramatika neobsahuje �-pravidla (pravidla s pravou
stranou tvoøenou prázdným øetìzcem).

Provádìcí program generátoru (exekutor)

Algoritmus programu, který provádí výbìr generovaných instrukcí je klasický algoritmus LR
analýzy, který pøesouvá do zásobníku vstupní symboly a redukuje obsah zásobníku pomocí vy-
braného pravidla. Po redukci pak realizuje výstup pøíslu¹né instrukce, která je souèástí pravidla,
podle nìho¾ byla redukce provedena.

Na obr. 10.10 je ilustrována èinnost algoritmu generování pro pøíkaz

lval := lval*base+ord(ch)-ord('0'),

který se vyskytuje v tìle funkce readn (viz obr. 10.7).
Pøekladový strom tohoto pøíkazu a odpovídající reprezentace v jazyce IR je uvedena na obr.

10.9. Èinnost algoritmu je dokumentována výpisem vstupu, obsahu zásobníku a akcí, kterou
algoritmus provádí. Pøi redukci uvádíme aplikované pravidlo i instrukci, která je pøidávána
do výstupu. Tento pøíklad ilustruje rovnì¾ prioritu redukcí, které vedou k výstupu slo¾itìj¹ích
instrukcí (zpo¾ïování redukcí).

10.4.3 Ganapathiho roz¹íøení o atributy

Ganapathiho metoda pøedstavuje pøirozené roz¹íøení pøedchozího pøístupu k návrhu a imple-
mentaci generátoru cílového programu. Toto roz¹íøení se vztahuje zejména na popis generátoru
prostøednictvím atributové pøekladové gramatiky. Základní schéma konstrukce generátoru z obr.
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:= + k.LVAL r.5 - + * � + k.LVAL r.5 � k.BASE r.5 � k.CH k.'0'

Obr. 10.9: Pøekladový strom pro lval:=lval*base+ord(ch)-ord('0') a jeho reprezentace v IR

10.4 zùstává v podstatì zachováno. Na rozdíl od pøedchozí metody je polo¾en dùraz na strojovou
nezávislost vnitøního jazyka a na zaèlenìní strojovì závislych optimalizací cílového programu.
Charakterizujme nyní ty slo¾ky, u nich¾ dochází k významnìj¹ím rozdílùm.

Vnitøní jazyk

Navr¾ený vnitøní jazyk je zalo¾en na stejných principech jako jazyk IR. Zdrojový program je
vyjádøen v pre�xovém zápisu na ni¾¹í (detailnìj¹í) úrovni popisu operátorù i operandù. Symboly
tvoøící program ve vnitøním tvaru jsou opatøeny atributy. Reprezentace zdrojového programu ve
vnitøním jazyce je strojovì nezávislá. To napø. znamená, ¾e promìnné a parametry jsou popsány
svými atributy a nikoli pamì»ovými místy èi registry poèítaèe. Zobrazení jazykových objektù
na strojové objekty je øe¹eno a¾ ve fázi generování stejnì jako rozhodnutí o tom, jak adresovat
lokální a globální objekty. Strojová nezávislost vnitøního jazyka, která zvy¹uje pøenositelnost
pøekladaèù, je zde dosa¾ena urèitým \sjednocujícím" pøístupem, který je schopen odrazit rozdíly
v populárních zdrojových jazycích (typu Pascal, Modula, C) i v cílových jazycích. Jedním z
pøíkladù tohoto pøístupu je pojem adresy obsahující pìt slo¾ek

(1) bázový registr,

(2) posunutí vzhledem k bázi (o�set),

(3) volitelná úroveò nepøímosti,

(4) indexregistr,

(5) jméno promìnné (je-li globální),
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VSTUP ZÁSOBNÍK AKCE

:= + k.LVAL r.5 - + * ^+ k.LVAL r.5 ^+ k.BASE r.5 ^k.CH k.'0'
# pøesun
+ k.LVAL r.5 - + * ^+ k.LVAL ^+ k.BASE r.5 ^k.CH k.'0'
:= + pøesun
r.5 - + * ^+ k.LVAL r.5 ^+ k.BASE r.5 ^k.CH k.'0'
:= + k.LVAL pøesun
- + * ^+k.LVAL r.5 ^+ k.BASE r.5 ^k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 pøesun
+ * ^+ k.LVAL r.5 ^+ k.BASE r.5 ^k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - pøesun
* ^+ k.LVAL r.5^+ k.BASE r.5^k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + pøesun
^+ k.LVAL r.5 ^+ k.BASE r.5^k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + * pøesun
+ k.LVAL r.5 ^+ k.BASE r.5 ^k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + *^ pøesun
k.LVAL r.5 ^+ k.BASE r.5 ^k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + * ^+ pøesun
r.5 ^+ k.BASE r.5 ^k.CH k.'0' := + k.LVAL
r.5 - + * ^+ k.LVAL pøesun
^+ k.BASE r.5 ^k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + * ^+ k.LVAL r.5 redukce

'r.2 ::= (^+ k.1 r.1)' "mov k.1(r.1),r.2"
mov lval(r5),r0

^ +k.BASE r.5 ^ k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + * r.0 pøesun
+ k.BASE r.5 ^ k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + * r.0 ^ pøesun
k.BASE r.5 ^ k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + * r.0 ^ + pøesun
r.5 ^ k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + * r.0 ^ + k.BASE pøesun
^k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + * r.0 ^ + k.BASE r.5 redukce

'o.1 ::= (*o.1 ^ + k.1 r.1)' "mul k.1(r.1),o.1"
mul base(r5),r0

^ k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + r.0 pøesun
k.CH k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + r.0 ^ pøesun

k.'0'
:= + k.LVAL r.5 - + r.0 ^ k.CH redukce

'r.1 ::= (+ r.1 ^ k.1)' "add *k.1,r.1"
add ch,r0

k.'0'
:= + k.LVAL r.5-r.0 pøesun
:= + k.LVAL r.5-r.0 k.'0' redukce

'r.1 ::= (- r.1 k.1)' "sub #k.1,r.1"
sub #60,r0

:= + k.LVAL r.5 r.0 redukce

'L ::= (:= + k.1 r.1 r.2)' "mov r.2,k.1(r.1)"
mov r0,lval(r5)

Obr. 10.10: Zpracování pøíkazu
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které postaèují pro zobrazení do adresovacích mechanismù ¹irokého spektra poèítaèù.
Na obr. 10.11 je pro ilustraci uveden zdrojový program v jazyce C a jeho vnitøní tvar.
V uvedeném pøíkladì má symbol funkce strncmp tøi atributy | poèet parametrù, druh

symbolu (Function) a typ funkce (Integer). Symboly str1 a str2mají atributy Parametr, pointer
a Registr. Dal¹í atributy znaèí L=lokální a c=znak. Symbol " znaèí syntetizovaný atribut, symbol
# dìdièný atribut, (pou¾itý v dal¹ím textu). Symbol @ odpovídá operátoru * ve zdrojovém
programu (ukazatel).

Speci�kace generátoru

Speci�kace generátoru cílového programu má tvar atributové pøekladové gramatiky, v ní¾ jsou
zaèlenìny akèní symboly a predikáty pro rozhodování nejednoznaèností. Jednotlivá pravidla gra-
matiky mají spí¹e podobu popisu akcí, které se pro urèitý syntaktický vzor musí provést, ménì
u¾ podobu popisu instrukcí cílového jazyka, jak tomu bylo v pøedchozím pøípadì. Uva¾ujme
napø. pravidlo:

Word �r -> + Word �a Word �b GETTEMP(#'word'�r)
EMIT(#'mov'#b#r)
EMIT(#'add'#a#r)

je¾ je souèástí popisu generátoru pro poèítaèe øady PDP-11/70. Toto pravidlo øíká: mají-li být
seèteny obsahy dvou slov a, b, pak je tøeba nejprve pøidìlit pomocnou promìnnou (nejradìji
registr), generovat instrukci pøesunu na toto pøidìlené místo a generovat instrukci pro souèet.
Tyto akce jsou popsány akèními symboly GETTEMP a EMIT.

Jestli¾e urèitému syntaktickému vzoru pøíslu¹í nìkolik alternativních instrukcí nebo posloup-
ností instrukcí, pak je mo¾né popisovat tyto alternativní pøípady pravidly, je¾ obsahují predikáty
závislé na hodnotách atributù. V procesu generování se uplatní to pravidlo, jeho¾ rozhodovací
predikát je pro dané atributy pravdivý. S vyu¾itím rozhodovacích predikátù je øe¹en také problém
generování speci�ckých instrukcí cílového poèítaèe i nìkteré pøípady strojovì závislé optimali-
zace. Uva¾ujme napø. pravidla.

Word �r -> + Word�a Word�b IsCons(#a #b) KFOLD(#+#a#b#r)
-> + Word�r Word�a IsOne(#a) IsTemp(#r) AUTOINC(#'inc'#r)

První pravidlo popisuje provedení výpoètu s konstantami (constant folding). Jsou-li a i b
konstanty (IsCons(a,b)=true)), pak se \provede" akèní symbol KFOLD. Seètou se hodnoty a, b
a výsledek, syntetizovaný atribut r, je pøedán jako odpovídající atribut levé strany pravidla.

Druhé pravidlo popisuje èastý speciální pøípad typu i:=i+1. Je-li a=1 (IsOne(a)=true) a r

pomocná promìnná-registr (IsTemp(r)=true), pak je volán akèní symbol AUTOINC. V rámci
odpovídající akce, je¾ je variantou akce EMIT, se aplikuje, je-li to mo¾né, autoinkrementaèní
adresování namísto generování instrukce inkrementu. Výsledkem je pak \slouèení" dvou instrukcí
do jediné instrukce.

Na obr. 10.12 je uvedena èást atributové gramatiky pro speci�kaci generátoru cílového pro-
gramu pro poèítaèe PDP-11/70. Celá gramatika je rozèlenìna na osm skupin pravidel, které
popisují adresování, zobrazení údajových typù, pøesuny, speciální instrukce, aritmetické a lo-
gické operace, relaèní operace a vìtvení programu a volání podprogramu.

Úplný popis pøesahuje sedm stran a pøíslu¹ná gramatika obsahuje okolo deseti akèních sym-
bolù a dvaceti rozhodovacích predikátù. Na obr. 10.12 jsou zastoupena pravidla z ka¾dé skupiny
s výjímkou speciálních instrukcí. Akèní symboly a rozhodovací predikáty jsou rozli¹eny zápisem
tak, ¾e jméno akèního symbolu obsahuje pouze velká písmena.



10.4. Vyu¾ití formálních a atributovaných pøekladù 245

#define SAME 0

#define DIFF 1

strncmp(str1,str2,len);

register char *str1,*str2;

register int len;

f
/* Funkce strncmp porovnává øetìzce str1 a str2; jsou-li shodné má

* hodnotu 1; v opaèném pøípadì má hodnotu 0

*/

register int i;

for(i=0; i < len; i++)

if(*str1++ != *str2++) return(DIFF);

return(SAME);

g

(a) Zdrojový program v jazyce C

1. :strncmp �3 �F �I f
2. :str1 �P �1 �p �R

3. :str2 �P �1 �p �R

4. :len �P �1 �I �R

5. :i �L �1 �I �R

6. :temp �L �1 �c �R

7. ;

8. := i 0

9. goto L25

10. L2001

11. := temp = @�c str1 @�c str2

12. := str1 + str1 SIZE�c

13. := str2 + str2 SIZE�c

14. 0 <> temp L23

15. := strncmp 1

16. goto L13

17. L23

18. := i + i1

19. L25

20. < i len L2001

21. := strncmp 0

22. L13

23. g

(b) Vnitøní tvar programu

Obr. 10.11: Zdrojový a vnitøní tvar programu
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(a) Instrukce adresování
Address�a -> DirectModes�a
-> IndirectModes�a
IndirectModes�a -> @ DirectModes�b NotIndirect(�b) ADDR(�@ �b �a)
-> AnotherLevel�a
DirectModes�a -> Datum�a
-> #Datum�b ADDR(�# �b �a)
-> Disp�b Base�c ADDR(�b �c �a)
-> Register
-> Subsumptions
Base�a -> DirectModes�a IsReg(�a)
-> DirectModes�b GETREG(�'word' �a) EMIT(�'mov' �b �a)
AnotherLevel� -> @IndirectModes�b GETREG(�'word' �r) EMIT(�'mov' �b �r) ADDR(�@ �r �a)
Subsumptions�a
-> @ + Word�b Word�c Iscons(�c) IsReg(�b) ADDR(�+ �b �c �a)
-> @ + Word�b Word�c Iscons(�b) IsReg(�c) ADDR(�+ �b �c �a)

(b) Instrukce zobrazení údajových typù
Byte�a -> Address�a IsByte(�a)
Word�a -> Address�a IsWord(�a)
Float�a -> Address�a IsFloat(�a)
Double�a -> Address�a IsDouble(�a)

(c) Instrukce pøesunutí
Assignment
-> := Word�a Word�b IsZero(�b) EMIT(�'clr' �a)
-> := Word�a Word�b DELAY(�'mov' �b �a)

(e) Aritmetické a logické instrukce
Word�r
-> + Word�a Word�b IsCons(�a �b) KFOLD(�+ �a�b �r)
-> + Word�a Word�r IsOne(�a) IsTemp(�r) AUTOINC (�'inc'�r)
-> + Word�r Word�a IsOne(�a) IsTemp(�r) AUTOINC (�'inc'�r)
-> + Word�r TwoFour(�a) IsTemp(�r) AUTOINC (�'add'�a �r)
-> + Word�a Word�r IsTemp(�r) EMIT(�'add' �a �r)
-> + Word�r Word�a IsTemp(�r) EMIT(�'add' �a �r)
-> + Word�a Word�b GETTEMP(�'word' �r) EMIT (�'mov' �b �r) EMIT (�'add' �a �r)

(f) Øídicí instrukce
Control-> Cc�br Label�n EMIT(�br �n)
-> goto Label�n EMIT(�'br jmp' �n)
Cc�br
-> Orelop�br Word�a EMIT(�'tst' �a)
-> Relop�br Word�a Word�b EMIT (�'cmp' �a �b)
-> And�br Word�a Word�b EMIT(�'bit' �a �b)
-> Or�br Word�a Word�b GETTEMP(�'word' �r) EMIT (�'mov' �b �r) EMIT (�'bis' �a �r)
Orelop�'beq bne' -> 0=
Orelop�'bne beq' -> 0<>
Relop�'beq bne' -> =
Relop�'bne beq' -> <>
And�'bne beq' -> &

(g) Instrukce volání podprogramu
Pcall -> CALL Name�a EMIT(�'jsr' �'FrameReg' �a)

Obr. 10.12: Èást atributové gramatiky pro PDP
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Implementace

Konstrukce tabulek øízení algoritmu generování i vlastní algoritmus generování cílového pro-
gramu vychází, jako v pøedchozí metodì, ze syntaktické analýzy LR jazykù. Tyto algoritmy
v¹ak bylo tøeba modi�kovat vzhledem k existenci akèních symbolù a rozhodovacích predikátù.
Implementace akèních symbolù pøekladové gramatiky jako volání procedur zapsaných ve vy¹-
¹ím programovacím jazyce je velmi pøirozená. Podobnì lze implementovat také rozhodovací
predikáty. Rozhodovací predikáty umo¾òují dosáhnout deterministickou syntaktickou analýzou
programu ve vnitøním jazyce, aè je pøíslu¹ná gramatika nejednoznaèná. V urèité kon�guraci
algoritmu generování je mo¾né provést obecnì øadu akcí (redukcí). Je vybrána ta akce (v poøadí
daném uspoøádáním pravidel gramatiky), její¾ v¹echny rozhodovací predikáty jsou pravdivé.

Pro implementaci Ganapathiho atributové gramatiky popisující generátor cílového programu
je rovnì¾ vhodná metoda zalo¾ená na syntaktické analýze rekurzivním sestupem. Jak jsme ji¾
podotkli, pre�xový charakter vnitøního jazyka zaruèuje, v pøípadì pevné struktury operandù,
základní pøedpoklad aplikace rekurzivního sestupu | popis jazyka LL(1) gramatikou. Výbìr
alternativy pro expanzi neterminálu je podmínìn vstupním symbolem, ale také hodnotou roz-
hodovacího predikátu. Na obr. 10.13 je ukázka implementace generátoru pro èást aritmetických
instrukcí v rámci rekurzivní procedury Word pro PDP.

10.5 Strojovì závislé optimalizace

Strojovì závislé optimalizace jsou dùle¾itou souèástí procesu generování cílového programu, po-
nìvad¾ mohou odstranit øadu neefektivností cílového programu. Èastým øe¹ení tìchto optimali-
zací je samostatný prùchod (prùchody) generovaným cílovým programem, jeho¾ cílem je nahra-
dit urèité krátké posloupnosti instrukcí takovými instrukcemi, které zvy¹ují efektivnost celého
programu (peephole optimization). Ganapathiho metoda speci�kace generátoru je pozoruhodná
tím, ¾e umo¾òuje zaèlenit typické strojovì závislé optimalizace ji¾ do procesu generování a to
velmi pru¾ným zpùsobem. S vyu¾itím rozhodovacích predikátù lze postihnout takové optimali-
zace jako vyu¾ití speciálních instrukcí (the machine idiom problem), odstranìní redundantních
instrukcí pøesunu údajù, optimalizací skokových instrukcí (odstranìní skokových øetìzcù) sluèo-
vání instrukcí pøi kombinaci adresovacích mechanismù (módù) a zpo¾dìní výstupu instrukce v
rámci základního bloku. Rozhodovací predikáty umo¾òují testováním atributù rozpoznávat spe-
ciální pøípady a zaèlenit do rozhodování kontext (zaèlenìním atributù, je¾ nesou kontextovou
informaci). Pøidání nové optimalizace lze relativnì snadno provést zavedením nového rozhodo-
vacího predikátu a nového akèního symbolu.
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procedure Word(var r:atribut);

begin

. . .

if vstupní symbol ='+' then begin

cti dalsi symbol;

Word(a);

Word(b);

if IsCons(a,b) then

KFOLD('+',a,b,r)

else if IsOne(a) and IsTemp(b) then begin

AUTOINC('inc',b);

r:=b

end

else if IsOne(b) and IsTemp(a) then begin

AUTOINC('inc',a);

r:=a

end

else if IsTemp(b) then begin

EMIT('add',a,b);

r:=b

end

else if IsTemp(a) then begin

EMIT('add',b,a);

r:=a

end

else begin

GETTEMP('word',r);

EMIT('mov',b,r);

EMIT('add',a,r)

end

end;

. . .

end;

Obr. 10.13: Implementace metodou rekurzivního sestupu



Kapitola 11

Pøekladaèe pro poèítaèe

s architekturou RISC

Døíve, ne¾li se budeme zabývat metodami výstavby pøekladaèù pro poèítaèe se zøetìzeným zpra-
cováním instrukcí, jejich¾ speciálním pøípadem jsou poèítaèe architektury RISC, pokusme se
shrnout jaké prostøedky a mo¾nosti nabízí poèítaèe tohoto typu programátorùm. Vzhledem k ¹i-
roké ¹kále uva¾ovavých poèítaèù není urèení spoleèných rysù snadné. Rùzné poèítaèe této tøídy
mohou z na¹í speci�kace více èi ménì vyboèovat. Za spoleèné lze z hlediska programátorského
pova¾ovat zejména vlastnosti:

� Zøetìzené zpracování
Instrukce jsou provádìny v nìkolika fázích (typicky pìti | viz obr. 11.1). Fáze nìkolika
instrukcí mohou probíhat souèasnì. Neplatí tudí¾ dosud základní programátorské pravidlo
urèující, ¾e úèinek (výsledek) ka¾dé instrukce je dostupný pøed tím, ne¾li je zapoèato
s provádìním dal¹í instrukce. Tím, ¾e se fáze jednotlivých instrukcí pøekrývají, vznikají
datové konikty a konikty instrukcí zpo¾dìného skoku.

� Omezení poètu zpùsobù adresace
U¾ití instrukcí pracujících výhradnì s registry (typ registr { registr) spolu s dostateèným
poètem registrù dovoluje rozsáhlej¹í pøechovávání promìnných v registrech. Pøístup do
pamìti je provádìn výhradnì instrukcemi naètení hodnoty do registru (LOAD) a ulo¾ení
hodnoty do pamìti (STORE).

� Jednoduchý formát instrukcí
Instrukce mají shodnou délku (typicky jedno slovo). Jejich vzájemné výmìny (napø. v re-
organizaèní fázi pøekladu) jsou snadnìj¹í.

� Významovì jednoduché instrukce
Obvykle je k dispozici ne pøíli¹ rozsáhlá mno¾ina instrukcí. Sémantika instrukcí není bo-
hatá, instrukce jsou na úrovni mikroinstrukcí poèítaèù architektury CISC.

11.1 Jednoduchý model poèítaèe architektury RISC

Pro demonstraci shora speci�kovaného programátorského rozhraní poèítaèù architektury RISC
uveïme nyní detailnì jedno takové rozhraní. Vzhledem k tomu, ¾e reálné poèítaèe mají vìt¹inou

249
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Obr. 11.1: Fáze provedení instrukce

mimo typických vlastností architektury RISC i rùzné speciální vlastnosti, vytvoøíme si abstraktní
model poèítaèe architektury RISC (dále aRISC). Tohoto modelu budeme u¾ívat i v pøíkladech.

aRISC pou¾ívá zøetìzené zpracování instrukcí. Ka¾dá instrukce má 6 fází, pøièem¾ v jednom
taktu hodin jsou provedeny v¾dy dvì fáze instrukce. V ka¾dém taktu hodin je zapoèato pro-
vádìní dal¹í instrukce. aRISC má 8 instrukcí (viz tab. 11.1) a 8 registrù pro uchování hodnot
celoèíselného typu (oznaèujeme je R0 a¾ R7).

Instrukce lze rozdìlit do ètyø skupin. První skupinou jsou instrukce ADD, SUB, a MOV,
které jsou typu registr-registr. Jejich rozlo¾ení na fáze je vidìt v tab. 11.1. Hodnota je v registru
dostupná po provedení 6. fáze. Druhou skupinu tvoøí instrukce pøístupu do pamìti. Pro výbìr
hodnoty z pamìti slou¾í instrukce LD. Vyu¾ívá bázované adresace displ(registr), musí proto
provádìt výpoèet skuteèné adresy. Fáze 4 a 5 slou¾í k pøístupu do pamìti. Hodnota je v registru
dostupná po provedení fáze 6. Instrukce ST slou¾í k ulo¾ení hodnoty z registru do pamìti.
Adresování je toto¾né s instrukcí LD. Fáze 5 a 6 slou¾í k pøístupu do pamìti. Výsledek je v
pamìti ulo¾en a¾ po provedení fáze 6. Tøetí skupinu tvoøí instrukce skoku JMP a BRA. Ve
fázích 4, 5 a 6 (resp. 5 a 6) se neprovádí ¾ádná èinnost. Adresa je vypoètena ve druhém taktu.
Proto je zpo¾dìní skokù rovno 1. Poslední skupinu tvoøí prázdná instrukce NOP. Ve fázích 3,
4, 5 a 6 se neprovádí ¾ádná èinnost. Pro spu¹tìní programu je nutné, aby neobsahoval ¾ádné
datové ani skokové konikty.

Mìjme nyní funkci v jazyce C, která provádí mimo jiné kopii polo¾ek globálního pole a s
indexy 0; 2; : : : ; 98 do polo¾ek lokálního pole b s indexy 0; 1; : : : ; 49. Ka¾dá kopírovaná polo¾ka
je zvìt¹ena o 1.
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KÓD ZÁPIS INSTRUKCE VÝZNAM
PRO ASEMBLER

NOP NOP prázdná operace
ADD ADD Z1,Z2,V sèítání (V:=Z1+Z2)
SUB SUB Z1,Z2,V odeèítání (V:=Z1-Z2)
MOV MOV Z,V pøesun (V:=Z)
LD LD displ(R),V nata¾ení z pamìti (V:=pamì» displ(R))
ST ST Z,displ(R) ulo¾ení do pamìti (pamì» displ(R):=Z)
JMP JMP adresa skok na adresu
BRA BRA podm,Z1,Z2,adresa if Z1 podm Z2 then skok na adresu

Z zdrojový operand:
Rn oznaèuje registr s èíslem n
èíslo oznaèuje pøímý celoèíselný operand

V výsledek (v¾dy Rn | registr pro ulo¾ení výsledku)
displ relativní vzdálenost pøièítaná k obsahu registru R pro získání adresy
adresa absolutní adresa | návì¹tí pro skoky
podm relaèní operátor < > = <= >= <>

1 2 3 4 5 6
1.takt 2.takt 3.takt

ADD, SUB, MOV
NI DI VO PO xx ZV

LD
NI DI VA xx xx ZV

ST
NI DI VA ZV xx xx

JMP
NI DI VA xx xx xx

BRA
NI DI VA VP xx xx

NOP
NI DI xx xx xx xx

NI naètení instrukce PO provedení operace
DI dekódování instrukce ZV zápis výsledku
VO výbìr operandu VA výpoèet adresy

Tab. 11.1: Instrukèní repertoár aRISCu
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int a[100];

kopie ()

int i,b[50],j;

:

j=5;

for (i=0; i<50; i++)

b[i]=a[i*2]+1;

i=0;

Tohoto pøíkladu budeme dále vyu¾ívat pro demonstraci nìkterých technik pøekladu. Cílový kód
pøekladaèe je organizován tak, ¾e lokální promìnné (zde i, j a b) jsou bázovány na zásobníku
registrem R0 a ka¾dá celoèíselná hodnota zaujímá jedno slovo (aRISC adresuje po slovech).
Zásobník bude mít pøi aktivaci funkce kopie tvar z obr. 11.2.

Obr. 11.2: Zásobník

Nech» je globální promìnná a ulo¾ena na adrese 100. Produkt pøekladaèe jazyka C pro ná¹
zdrojový text by pak mohl mít následující tvar

Nejde dosud o program, který lze spustit. Jednak není provedeno pøiøazení skuteèných registrù
(pøekladaè generoval do neomezené mno¾iny registrù r1, r2, r3, . . .) a dále nejsou øe¹eny datové
ani skokové konikty (datové konikty jsou oznaèeny x a znázornìny ¹ipkami). Jde vlastnì o
mezijazyk pøekladaèe pøed úpravou pro zøetìzené zpracování.
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11.2 Pøekladaè

U poèítaèù architektury RISC hrají pøekladaèe vy¹¹ích programovacích jazykù velmi dùle¾itou
úlohu pøi zaji¹»ování výkonu poèítaèù. U tradièních poèítaèù docházelo obvykle k vytváøení
pøekladaèù oddìlenì od návrhu architektury, tj. a¾ po dokonèení technického vybavení. Tyto
hranice u architektury RISC nejsou. Vzhledem k novým po¾adavkùm technického vybavení
na tvar cílového programu (náhrada komplexních operací jazyka elementárními instrukcemi na
úrovni mikroprogramù, øe¹ení koniktù a pod.) dochází k návrhu architektury RISC i pøekladaèe
souèasnì. Architektura a pøekladaè jsou na sebe úzce vázány. Vazba pøekladaèe k poèítaèi a
jeho odpovìdnost za mnohé vlastnosti cílového kódu døíve o¹etøované technickým vybavením si
vy¾aduje aplikaci nìkterých nových technik pøekladu.

Obr. 11.3: Schema typického pøekladaèe

Poèítaèe architektury RISC poskytují u¾ivateli jednoduché technické prostøedky, co¾ dovoluje
provádìt optimalizaci cílového kódu na mnohem ni¾¹í úrovni ne¾ døíve. Generování kódu je
vzhledem k jednoduchým technickým prostøedkùm jednodu¹¹í, nebo» existuje málo alternativ.
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Do popøedí se dostávají rùzné metody optimalizace.

Vzhledem k tomu, ¾e u poèítaèù architektury RISC neexistují mikroinstrukce a instrukce
jsou na velmi nízké sémantické úrovni, musí pøekladaèe v èase pøekladu transformovat pøíkazy
vy¹¹ího programovacího jazyka na úroveò mikroinstrukcí. Tvar u¾ivatelského rozhraní urèuje,
¾e pøekladaèe preferují v cílovém kódu uchování operandù v registrech, u¾ívání instrukcí typu
registr-registr a minimální pøístup do operaèní pamìti.

Schéma typického pøekladaèe pro poèítaèe architektury RISC je na obr. 11.3. Pou¾íváme-li
k programování tradièních jazykù (C, Pascalu, Fortranu), budou i jazykovì závislé (tj. analytické)
èásti pøekladaèe tradièní. Rozdíl se projeví v èástech strojovì závislých, tj. ve fázi optimalizaèní
a generaèní.

Klasická èást pøekladaèe (lexikální, syntaktická a sémantická analýza) generuje vìt¹inou na
výstupu mezijazyk. Bývá to zásobníkovì orientovaný virtuální strojový kód. Sémantická mocnost
mezijazyka je obvykle dostateèná pro v¹echny pøekládané jazyky, co¾ umo¾òuje vytváøet jedinou
spoleènou optimalizaèní a generaèní èást pro v¹echny pøekladaèe.

První fází pøekladaèe zpracovávající mezijazyk je globální optimalizace. Kromì tradièních
optimalizaèních technik jako jsou napø. optimalizace cyklù a odstraòování spoleèných podvýrazù
provádí pro architekturu RISC typický rozvoj krátkých procedur do tvaru otevøeného podpro-
gramu. Dal¹í fází strojovì závislé èásti pøekladaèe je generátor kódu, který pøevádí mezijazyk na
posloupnost strojových instrukcí. Výstupem generátoru kódu se øíká naivní kód, nebo» obvykle
pøedpokládá neomezenou mno¾inu obecnì vyu¾itelných registrù a je vytvoøen bez ohledu na
konikty zøetìzeného zpracování.

Mezijazyk obsahuje pseudo-strojové instrukce pro vyjádøení i slo¾itìj¹ích operací, které se ve
skuteèném instrukèním repertoáru nevyskytují (jako je násobení, dìlení, operace s pohyblivou
øádovou èárkou a pod.). Úkolem generátoru kódu je rozvoj tìchto makroinstrukcí do skuteèných
strojových instrukcí poèítaèe. V této fázi se provádí i lokální optimalizace jako napø. odstranìní
dvojic LOAD a STORE, eliminace nedostupného kódu a pod.

Pro pøidìlování registrù je nejèastìji vyu¾ívána technika barvení grafu, která je výhodná pro
vìt¹í poèty registrù a princip uchovávání promìnných v registrech.

Koncová èást pøekladaèe se li¹í podle toho, zda je poèítaè schopen øe¹it datové konikty zøe-
tìzeného zpracování technickými prostøedky (interlock hardware), èi ne. Pokud je toho schopen,
bývá výstupem fáze pøidìlování registrù pøímo strojový kód. V tom pøípadì øe¹í fáze pøidìlování
registrù navíc i skokové konikty.

Vy¾aduje-li poèítaè cílový kód bez koniktù, bývá poslední fází pøekladu tzv. reorganizátor
kódu. Ten je schopen pøeskupit instrukce tak, aby datové konikty byly odstranìny a øe¹í i
pøesuny nutné pro optimální vyu¾ití zpo¾dìných skokù.

Spojení reorganizace kódu a pøidìlování registrù je výhodné tím, ¾e pøidìlování registrù a
pøemis»ování instrukcí se mohou navzájem ovlivòovat, co¾ vede èasto ke kvalitnìj¹ímu kódu.
Znaènì v¹ak narùstá slo¾itost této èásti pøekladaèe. Oddìlení reorganizace kódu do zvlá¹tního
prùchodu vede ke strukturalizaci a zjednodu¹ení pøekladaèe. Navíc lze reorganizaèního prùchodu
pøípadnì u¾ít pro zpracování ruènì psaných programù v jazyce asembleru. Ruènì psané programy
tvoøí vlastnì cílový kód s konikty.

Rozeberme nyní podrobnìji nìkteré z technik pøekladu, které se objevily v souvislosti s
pøekladem programù pro poèítaèe architektury RISC. Nìkteré z nich jsou obecnì pou¾itelné
(pøidìlování registrù), jiné jsou typické pro poèítaèe vyu¾ívající zøetìzené zpracování.
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11.3 Pøidìlování registrù metodou barvení grafu

Metoda pøidìlování registrù barvením grafu byla publikována �rmou IBM [1] a pou¾ita poprvé
pro pøekladaè jazyka PL.8 u poèítaèe IBM 801. Jejím hlavním úèelem je uchování co nejvìt¹ího
poètu promìnných v registrech po co nejvìt¹í dobu, pøièem¾ se pøedpokládá vìt¹í poèet registrù.
Øe¹ení spoèívá v obvyklém rozdìlení programu na základní bloky. Základním blokem je nejdel¹í
posloupnost instrukcí s jedním vstupním bodem. Instrukce skoku základní blok ukonèuje. Pokud
je k dispozici naivní kód pro neomezenou mno¾inu registrù, který je rozdìlen na základní bloky,
je mo¾né v ka¾dém bloku vybudovat graf interference.

Graf interference obsahuje uzel pro ka¾dý registr naivního kódu, který je ¾ivý (tj. obsahuje
aktuální informaci) v základním bloku. Souèasná doba ¾ivota dvou registrù je vyjádøena hranou
(sousedností) mezi uzly reprezentujícími registry. Pøedpokládejme, ¾e máme k dispozici tolik
barev, kolik existuje skuteèných registrù poèítaèe. Pokud se podaøí graf interference obarvit
daným mno¾stvím barev, je tím dáno zobrazení registrù naivního kódu na skuteèné registry.

Pokud není mo¾né graf interference obarvit, je nutné provést ulo¾ení nìkterého z registrù do
pamìti. Tím je mo¾no sni¾ovat poèet ¾ivých registrù tak dlouho, dokud nelze graf interference
daným poètem barev obarvit.

Mìjme napøíklad základní blok instrukcí 5{11 z na¹eho pøíkladu. Vyu¾ití (doba ¾ivota) re-
gistrù je viditelná z tabulky.

REGISTRY
INSTR r0 r1 r2 r3 r4 r5

5 x x x
6 x x x x
7 x x x x
8 x x x x
9 x x x x
10 x x
11 x x

Tabulce vyu¾ití registrù odpovídá graf interference na obr. 11.4)

Obr. 11.4: Graf interference

Pro barvení grafu se u¾ívá nového efektivního algoritmu pøizpùsobeného øe¹ené problematice.
Vychází se z pøedpokladu, ¾e vìt¹ina uzlù v grafu interference Gi má stupeò men¹í ne¾ N , kde
N je poèet barev (skuteèných registrù), které jsou k dispozici. Vytváøíme postupnì grafy Gi+1

tak, ¾e Gi+1 vznikne z Gi vynecháním v¹ech uzlù stupnì men¹ího ne¾ N , vèetnì v¹ech hran
z nich vycházejících.
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Algoritmus postupnì redukuje grafy Gi na Gi+1, co¾ se opakuje tak dlouho, dokud výsledný
graf Gi+1 není prázdný. Druhou mo¾ností ukonèení postupné redukce je graf Gi+1, jeho¾ v¹echny
uzly jsou stupnì alespoò N . Odstraòované uzly jsou ukládány do zásobníku.

Prázdný graf Gi+1 se pova¾uje za úspì¹ný konec redukèní fáze algoritmu. V takovém pøípadì
se vybírají uzly ze zásobníku (v opaèném poøadí, ne¾li byly odstraòovány) a jsou jim postupnì
pøidìlovány barvy (registry). Barvíme-li uzly tímto zpùsobem, je v¾dy k dispozici barva pro
obarvení uzlu a algoritmus skonèí oèekávaným pøidìlením registrù.

Pokud redukce skonèí druhou mo¾ností (v¹echny uzly stupnì alespoò N), je nutné vlo¾it do
vstupního kódu instrukce pro ulo¾ení hodnoty uchovávané v registru do pamìti, vytvoøit znovu
graf interference a algoritmus opakovat. Máme-li k dispozici 4 registry-barvy, mù¾e posloupnost
odstraòovaných uzlù pro ná¹ graf interference být

r2 r5 r4 r3 r1 r0

Barvy (R0 a¾ R3) pøidìlujeme v opaèném poøadí posloupnosti pøi odstraòování. Výsledný obar-
vený graf je na obr. 11.5

Obr. 11.5: Obarvený graf

V pøípadì, ¾e bychom pøidìlovali 8 skuteèných registrù (R0 a¾ R7) aRISCu, je obarvení
triviální (ri = Ri).

Pokud není redukèní fáze ukonèena dosa¾ením prázdného grafu Gi+1, je nutné zmen¹it ná-
roènost kódu na ¾ivé registry tím, ¾e vyu¾ijeme pamì» spolu s instrukcemi LOAD a STORE.
Dodateèné instrukce ov¹em zpomalují výpoèet a prodlu¾ují program, proto je nutné provést
úpravu efektivnì. Ulo¾ení hodnoty v pamìti znamená obvykle její opìtné získání pøed ka¾dým
u¾itím a ulo¾ení nové hodnoty do pamìti v ka¾dém dal¹ím de�nièním bodì hodnoty. Proto je
dùle¾itá volba registru, který bude uvolnìn, nebo» pro jednotlivé uvolnìné registry je ovlivnìní
výsledného kódu rùzné. Provádí se proto odhad ceny za uvolnìní daného registru a to tak,¾e
dodaná instrukce LOAD nebo STORE má cenu 1. Cena instrukce uvnitø cyklu roste napøíklad
desetinásobnì. Volí se pak ten uzel (registr), jeho¾ cena dìlená jeho stupnìm je nejmen¹í. Je-li
volba provedena, je pak modi�kován vstupní naivní kód instrukcemi LOAD a STORE a modi�-
kován graf interference. Pokud redukèní krok opìt není øádnì ukonèen, je nutné odstranit dal¹í
uzel atd. V [1] se uvádí, ¾e jak algoritmus vlastní redukce, tak i odstraòování uzlù pro 32 registrù
jsou pro vìt¹inu pøípadù velmi efektivní. Nakonec uveïme mezijazyk pøekladu pro ná¹ pøíklad
po pøidìlení 4 skuteèných registrù (jen pro ukázku, nebo» aRISC má registrù 8). Pøidìlením
skuteèného poètu osmi registrù aRISCu se pùvodní program a¾ na zámìnu R za r nezmìní.
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11.4 Pøíprava kódu pro zøetìzené zpracování

Naivní kód nemusí být po fázi generování kódu zbaven koniktù zøetìzeného zpracování a nemá
obvykle o¹etøeny zpo¾dìné skoky. Nelze jej proto v tomto tvaru spustit. Existuje triviální úprava,
která umo¾ní program v¾dy spustit. Mezi vzájemnì koniktní instrukce lze vlo¾it prázdné (NOP)
instrukce. Rovnì¾ za ka¾dý zpo¾dìný skok lze vlo¾it posloupnost prázdných operací v délce
zpo¾dìní skoku. Touto úpravou konikty zmizí. Uvedené triviální øe¹ení v¹ak znaènì prodlu¾uje
program a zpomaluje výpoèet.

Existují proto metody úpravy, které øe¹í konikty a zpo¾dìné skoky pøesunem instrukcí
v programu pøi zachování významu programu. Vychází se z pøedpokladu, ¾e instrukce, které
nejsou cílem skoku, ani samy nejsou skokem je mo¾né v programu pøemis»ovat. Sémantika
programu v¹ak musí být zachována. Zachováním sémantiky rozumíme zachování stejného obsahu
zdrojových registrù i zdrojové pamìti ka¾dé instrukce pøed i po pøemístìní. Vhodným úsekem
programu pro pøemís»ování je základní blok. Neobsahuje toti¾ ve svém tìle skoky ani cíle skokù,
co¾ jsou instrukce, jejich¾ umístìní v programu je pevné.

11.5 Odstranìní datových koniktù

Nutná návaznost výsledkù a zdrojových operandù jednotlivých instrukcí základního bloku de�-
nuje nad instrukcemi èásteèné uspoøádání. Vìt¹í instrukce v tomto uspoøádání je ta, která u¾ívá
jako zdrojový operand výsledek jiných instrukcí bloku. Ty jsou naopak v uspoøádání men¹í. Has-
seùv diagram èásteèného uspoøádání pro základní blok 5{11 na¹eho pøíkladu je na obr. 11.6
(uzly jsou oznaèeny èísly instrukcí).

Èásteènì uspoøádanou mno¾inu instrukcí lze v¾dy lineárnì uspoøádat tak, aby lineární uspo-
øádání bylo konzistentní s pùvodním èásteèným uspoøádáním. Tìchto lineárních uspoøádání
instrukcí mù¾e být i více, pøièem¾ nìkteré z nich mohou zpùsobovat datové konikty (oznaèu-
jeme je x) a jiné nemusí. Napøíklad pro na¹e èásteèné uspoøádání lze vytvoøit následující lineární
uspoøádání

5 x 6 x 7 8 x 9 10 pùvodní posloupnost (3 konikty)
5 8 10 6 x 7 x 9 2 konikty
5 8 6 10 7 x 9 1 konikt
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Obr. 11.6: Hasseùv diagram

Úkolem algoritmu odstranìní datových koniktù je nalezení takového lineárního uspoøádání
instrukcí základního bloku, které by bylo konzistentní s pùvodním èásteèným uspoøádáním a
zároveò by obsahovalo co nejmen¹í mno¾ství datových koniktù.

Lineární uspoøádání bez koniktù tedy nemusí existovat (co¾ je i pøípad na¹eho pøíkladu).
Potom je nutné hledat posloupnost s minimálním mno¾stvím koniktù a tyto pak o¹etøit vlo-
¾ením prázdných operací. V [5] se uvádí, ¾e obecný algoritmus pro hledání minimálního poètu
prázdných operací je NP-úplný. Proto byl vyvinut [5] heuristický reorganizaèní algoritmus pra-
cující v polynomiálním èase. Algoritmus vychází z Hasseova diagramu èásteèného uspoøádání,
pøièem¾ postupnì pokrývá uzly smìrem od nejmen¹ích. Je-li uzel pokryt, je pro nìj vygenero-
vána instrukce. Uzel je pøipraven, jsou-li v¹ichni jeho následníci pokryti. Podstatou algoritmu je
hledání nejvhodnìj¹ího pøipraveného uzlu v situaci, kdy je diagram èásteènì pokryt.

Ka¾dý uzel grafu je charakteristický svým výsledkem (na obr. 11.6 jsou výsledky podtr¾eny).
Pokud je jeho výsledek zpracováván nìjakou vìt¹í instrukcí, musí být zaji¹tìno, ¾e mezi ulo¾ením
výsledku a jeho vyu¾itím nebude vlo¾ena ¾ádná instrukce se stejnou adresou výsledku (ta by
oèekávaný výsledek pøepsala). Bezpeèný prùchod je pro daný pøipravený uzel U mno¾ina v¹ech
uzlù (vèetnì uzlu U), které musí být pokryty spolu s uzlem U tak, aby ji¾ ¾ádný dal¹í uzel
v diagramu nepotøeboval tentý¾ výsledek instrukce uzlu U .

V na¹em pøíkladu pro zcela nepokrytý Hasseùv diagram jsou pøipravenými uzly 5 a 8 s
výsledky R2 a R5. Pro uzel 5 je bezpeèným prùchodem mno¾ina f5,6g a pro uzel 8 mno¾ina
f8; 9; 7; 6; 5g. Výsledek R5 uzlu je spotøebován uzlem 9. K tomu, aby mohl být uzel 9 pokryt,
musí být pokryty také uzly 7, 6 a 5.

Algoritmus zaèíná u zcela nepokrytého diagramu. V¾dy hledá bezpeèné prùchody pro v¹echny
pøipravené uzly, u nich¾ pøi generaci nevznikne datový konikt. Z tìchto uzlù vybere ten s
nejmen¹í mohutností bezpeèného prùchodu. Je-li více minimálních bezpeèných prùchodù, pro-
vede se náhodný výbìr. Neexistuje-li bezkoniktní uzel, je nutné vlo¾it prázdnou instrukci (tím
se konikt odstraní alespoò pro jeden pøípad) a opakovat výbìr pøipravených uzlù.

Pøipravený uzel s minimální mohutností bezpeèného prùchodu je pak pokryt a krok algoritmu
se opakuje a¾ do pokrytí celého grafu. Existují-li v daném kroku èásteèného pokrytí dva bezpeèné
prùchody pro stejný výsledek a jeden z nich je vybrán, musí být pokrývání druhého blokováno.
Blokování trvá tak dlouho, dokud není vybraný bezpeèný prùchod zcela pokryt. Demonstrujme
algoritmus na na¹em pøíkladu pro základní blok instrukcí 5{11.
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KROK LINEÁRNÍ PØIPRAVENÉ BEZPEÈNÉ
USPOØÁDÁNÍ UZLY PRÙCHODY

1. prázdné 5 R2 f5; 6g  výbìr
8 R5 f8; 9; 7; 6; 5g

2. 5 6 R3 f6; 7g  konikt
8 R5 f8; 9; 7; 6g  výbìr

3. 5,8 6 R3 f6; 7g
10 R1 f10g  výbìr

4. 5,8,10 6 R3 f6; 7g  výbìr
5. 5,8,10,6 7 R4 f7; 9g  konikt, vlo¾it NOP
6. 5,8,10,6x7 9 1(R5) f9g  konikt, vlo¾it NOP
7. 5,8,10,6x7x9

V na¹em pøípadì heuristický algoritmus nenalezl optimální øe¹ení. Lep¹í je napøíklad 5, 8, 6, 10,
7x9 s jediným koniktem. Program pro aRISC s odstranìnými datovými konikty má potom
tvar

11.6 Zpo¾dìné skoky

Nech» i je èíslo skokové instrukce s cílem L. Skok nazveme zpo¾dìným skokem s délkou n, je-li
posloupnost provádìní instrukcí

i; i+ 1; i + 2; : : : ; i+ n;L

Instrukcím i+ 1; i + 2; : : : ; i+ n øíkáme prostor zpo¾dìní.
Zpo¾dìné skoky byly úspì¹nì pou¾ity u mnoha poèítaèù architektury RISC (IBM 801, RISC

II, MIPS, HP-Spectrum, GaAs). Triviální o¹etøení kódu pro zpo¾dìné skoky vlo¾ením prázdných
instrukcí zcela eliminuje jejich výhody. Proto je ¾ádoucí vkládat do prostoru zpo¾dìní významové
instrukce tak, aby nedo¹lo ke zmìnì významu programu. Existují tøi mo¾né transformace kódu
pro øe¹ení skokových koniktù:

� Pøesun n instrukcí nacházejících se pøed instrukcí zpo¾dìného skoku za ni.
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� Kopie prvních n instrukcí z cíle skoku za instrukci skoku. Cíl skoku se posune o n instrukcí
dál, ne¾li byl pùvodní cíl.

� Pøesun n instrukcí, nacházejících se za prostorem zpo¾dìní, bezprostøednì za instrukci
skoku.

Obr. 11.7: Transformace 1

První zpùsob (obr. 11.7) je pøesun instrukcí nacházejících se pøed zpo¾dìným skokem za nìj.
Provedení skoku zde nesmí být závislé na výsledku pøesunovaných instrukcí. To bývá splnìno
nejèastìji u nepodmínìného skoku. Výhodou této transformace je to, ¾e není nutné uva¾ovat
instrukce v cíli skoku. Úspora èasu se projeví pøi provedení i pøi neprovedení skoku. Transformace
¹etøí èas výpoètu a do programu nejsou vlo¾eny ¾ádná dodateèné instrukce a jeho délka se
nemìní.

Obr. 11.8: Transformace 2

Druhým zpùsobem (obr. 11.8) je kopie prvních n instrukcí z cíle skoku do prostoru zpo¾dìní.
Cíl skoku je posunut za blok instrukcí, které byly zdvojeny. Tato transformace ¹etøí èas výpoètu.
Délka programu se zvìt¹í o n-instrukcí. Navíc úspora èasu se projeví pouze tehdy, je-li skok
proveden. V opaèném pøípadì se instrukce v prostoru zpo¾dìní provádìjí zbyteènì. Proto musí
být zaji¹tìno, ¾e tyto instrukce nebudou modi�kovat registry nebo pamì», která je aktivní, není-li
skok proveden. Vlastnosti transformace 2 ji pøedurèují pro skoky, které jsou vìt¹inou provedeny.
Takové skokové instrukce lze nejèastìji nalézt u pøekladu cyklù.

Tøetí transformace pøesouvá instrukce zpoza prostoru zpo¾dìní bezprostøednì za skokovou
instrukci (obr. 11.9). Tato transformace ¹etøí èas výpoètu a délka programu se nemìní. Úspora



11.6. Zpo¾dìné skoky 261

Obr. 11.9: Transformace 3

se v¹ak projeví pouze tehdy, není-li skok proveden. V opaèném pøípadì se blok n-instrukcí za
zpo¾dìným skokem provádí zbyteènì. Je proto nutné, aby tyto instrukce nemodi�kovaly registry
a pamì» vyu¾ívané, je-li skok proveden. První transformace je v¾dy výhodná, proto ji volíme, je-li
to mo¾né. Druhá a tøetí transformace jsou výhodné pouze pøi provedení resp. neprovedení skoku.
To vy¾aduje od pøekladaèe odhad, kterou z transformací 2 resp. 3 volit podle pøevládajícího
uplatnìní skoku. U návratových skokù v cyklech pøevládá poèet provedení skoku, proto se zde
obvykle volí transformace 2 (nelze-li u¾ít 1). Jednoduchý algoritmus pro volbu transformace má
pak tento tvar :

Nech» n je zpo¾dìní zpracovávaného skoku.
Pokus se pøesunout n instrukcí transformací 1.
if poèet pøesunutých instrukcí k < n then
if skok je smìrem nazpìt then
pokus se provést transformaci 2 pro n� k instrukcí

else
proveï transformaci 3 pro n� k instrukcí

Pro MIPS [5] s délkou zpo¾dìní 1 resp. 2 se uvádí, ¾e lze touto metodou zaplnit a¾ 85% prostorù
zpo¾dìní. Zbytek je nutno vyplnit prázdnými instrukcemi. Øe¹ení zpo¾dìných skokù uvedenou
metodou ¹etøí okolo 20% èasu výpoètu oproti situaci, kdy jsou prostory zpo¾dìní vyplnìny prázd-
nými instrukcemi. Pøes nesporné výhody této jednoduché varianty zpo¾dìných skokù dochází k
jejím dal¹ím modi�kacím, které výkonnost dále zvy¹ují.

Zpo¾dìné skoky s potlaèením úèinku instrukcí v prostoru zpo¾dìní (squashing, nulli�cation)
sni¾ují obtí¾nost pøi zaplòování prostoru zpo¾dìní bezpeènými instrukcemi. Technické vybavení
poèítaèe toti¾ umo¾òuje potlaèit úèinek provedených instrukcí, které se nacházejí v prostoru
zpo¾dìní tak, ¾e tyto instrukce nezmìní stav výpoètu. Tím klesají nároky na vlastnosti instrukcí
vkládaných do prostoru zpo¾dìní a prostor lze snadnìji zaplnit významovými instrukcemi.

Ka¾dá instrukce zpo¾dìného skoku mù¾e zde být navíc doplnìna a¾ dvìma bity nastavova-
nými v dobì pøekladu. Bit smìru skoku indikuje, zda pøekladaè pro tento skok pøedpokládal, ¾e
skok bude èastìji proveden (tj. potlaèení úèinku instrukcí v prostoru zpo¾dìní se nebude prová-
dìt pøi provedení skoku) nebo opaènou mo¾nost. Bit øízení indikuje, zda instrukce v prostoru
zpo¾dìní vùbec mìní stav výpoètu pøi nevýhodné variantì a zda je vùbec nutné jejich úèinek
potlaèovat. Nastavení bitu smìru skoku je bez dodateèné analýzy programu obtí¾né a øe¹í se
tak, ¾e je pøedpokládáno provedení skoku v¾dy. Toto implicitní øe¹ení v¹ak nemusí být pravdivé.

Program pro aRISC, který má jednoduchou variantu øe¹ení zpo¾dìných skokù, je po trans-
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formacích øe¹ících zpo¾dìné skoky následující. Je to jeho koneèný a spustitelný tvar.

Dal¹í zvy¹ování výkonu se provádí vyhodnocováním statistiky provedení (resp. neprovedení)
skoku za bìhu programu. Získané hodnoty mohou pak zpìtnì ovlivnit provedenou transfor-
maci instrukcí nebo nastavení bitu smìru skoku. Problémem je v¹ak vhodná volba testovacích
vstupních údajù, které by mìly dávat prùkazné výsledky pro ¹irokou ¹kálu pøedpokládaných
skuteèných vstupních údajù.

V [6] je uvedena øada mìøení zpo¾dìných skokù. Mìøení byla provádìna na poèítaèi MIPS-X.
První mìøení se provádìlo pro urèení prùmìrného poètu hodinových taktù na jeden skok. Druhé
urèuje rychlost poèítaèe relativnì vzhledem k hypotetickému poèítaèi s jedním taktem na jeden
skok. Následující tabulka ukazuje výsledky mìøení.

POÈET TAKTÙ NA SKOK RELATIVNÍ RYCHLOST
jednoduchý zpo¾dìný skok 2,21 1,130
+ potlaèení úèinku 1,77 1,083
+ údaje z bìhu programu 1,43 1,045
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