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Einleitung

Der Einsatz von Softwaresystemen in sicherheitskritischen Anwendungen stellt an die Kor-
rektheit dieser Systeme erhohte Anforderungen, denen durch Verifikation der Hardware, der
Betriebssysteme und der Quellprogramme Rechnung getragen wird. Trotzdem bleibt eine si-
cherheitskritische Liicke, da auf einem Rechner die Maschinensprachprogramme ausgefiihrt
werden, die ein Ubersetzer aus gegebenen Quellprogrammen erzeugt. Um auf die Korrektheit
des Gesamtsystems schlieffen zu konnen, mufl daher zusétzlich nachgewiesen werden, daf die
Ubersetzung die Semantik erhilt und korrekt implementiert wurde. Solange diese Liicke nicht
geschlossen ist, werden Organisationen wie der TUV und auch das Bundesamt fiir Sicherheit
in der Informationsverarbeitung (BSI) fiir das Zertifizieren von Quellprogrammen weiterhin
die Vorlage und Uberpriifung des Maschinencodes verlangen (BUNDESAMT FUR SICHERHEIT
IN DER INFORMATIONSTECHNIK, 1994; ZENTRALSTELLE FUR SICHERHEIT IN DER INFOR-
MATIONSTECHNIK, 1990). Fiir grofle Programmsysteme ist dies aber kein praktikabler Weg.

Fiir die Korrektheit der Ubersetzung eines Quellprogramms kommt es alleine darauf an, daf
die Ausfithrung des erzeugten Zielprogramms bei gleichen Eingaben die gleichen beobacht-
baren Effekte auf die Umgebung hat wie die Ausfiihrung des Quellprogramms. Wegen der
Endlichkeit von Betriebsmitteln wie Speicher oder Beschrinkung von Zahlenbereichen er-
lauben wir allerdings, dafl das Zielprogramm mit einem Ressourcenfehler endet, obwohl das
Quellprogramm bei gleicher Eingabe fehlerfrei liuft. Ein Ubersetzer transformiert Quellpro-
gramme, die gewohnlich als Text vorliegen, in Zielprogramme, die ebenfalls Texte darstellen.
Die Korrektheit der Ubersetzung bezieht sich auf die Interpretation dieser Texte. Diese In-
terpretationen sind durch je eine Spezifikation der Quellsprache und der Zielsprache definiert.
Der Ubersetzer selbst ist weder dafiir verantwortlich, daf diese Spezifikationen korrekt sind,
noch dafl die Realisierung der Zielsprachspezifikation auf einem Mikroprozessor tatséchlich die
im Prozessorhandbuch beschriebenen Zustandsinderungen zur Folge hat. Die Korrektheit des
Betriebssystems und der Hardware wird vorausgesetzt.

Die traditionelle Ubersetzerarchitektur kennt drei Phasen (AHO ET AL., 1988), die in Ab-
bildung 1.1 inklusive der auftretenden Reprisentationen dargestellt sind. Die Analysephase
priift Programmtexte auf Legalitéit, die bedeutungstragenden Elemente werden identifiziert
und Kontexteigenschaften iiberpriift und explizit gemacht. Das Ergebnis dieser Phase ist eine
abstrakte Reprisentation, der abstrakte attributierte Strukturbaum. Uber dieser abstrakten
Représentation ist die Semantik einer Quellsprache definiert. Daher gibt es fiir den Programm-
text selbst keine Interpretation, gegeniiber der die Korrektheit der Analysephase verifiziert
werden kann. Wir kénnen die Korrektheit jedoch durch die Uberpriifung des Ergebnisses zu-
sichern (HEBERLE ET AL., 1999).

Den eigentlichen Ubersetzungsschritt realisiert die Transformationsphase des Ubersetzers. Mit
ihr beschaftigt sich diese Arbeit. In der Transformationsphase werden den bedeutungstragen-
den Elementen der Quellsprache entsprechende Elemente der Zielsprache zugeordnet. Es wer-
den die Daten und die Operationen der Quellsprache auf die Zielsprache abgebildet, Optimie-
rungen durchgefiihrt, und unter Umstdnden werden Programme reorganisiert. Das Ergebnis
sind Zwischensprachprogramme, die in der semantischen Welt der Zielsprache interpretiert
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werden. Die Korrektheit der durchgefiihrten Transformationen mufl gegeniiber der Semantik
der beteiligten Sprachen verifiziert werden.

An die Transformationsphase ist die Codeerzeugungsphase angeschlossen. Dort werden die
Maschinenressourcen zugeteilt, Ausfiihrungsreihenfolgen festgelegt und Befehle und Daten
codiert. Die Korrektheit der Codeerzeugungsphase kann ebenfalls unter Anwendung von
Programmpriifungstechniken sichergestellt werden (GAUL ET AL., 1999; ZIMMERMANN und
GAuL, 1997).

/ anayse /1o G e
5 = q nerierun
char AST ransformation ZW|schenreprasentat|on odegenerierung char

Abbildung 1.1: Phasen und Reprisentationen eines Ubersetzers

Wir betrachten in dieser Arbeit imperative Programmiersprachen mit sequentieller und be-
schrinkt indeterministischer Ausfiihrungsreihenfolge, jedoch ohne Parallelitit und ohne Echt-
zeiteigenschaften. Diese Sprachen stellen Basisdatentypen und Operationen zur Komposition
von Datentypen zur Verfiigung, mit denen strukturierte Datentypen erzeugt werden kénnen.
Die Operationen iiber Daten sind durch die Komposition elementarer Operationen aufgebaut.
Weiterhin erlauben die Sprachen Fehlerbehandlung in Form von Ausnahmen. Ublicherweise
existieren fiir die von uns betrachteten Sprachen nur informelle, aber keine formalen Spezifi-
kationen.

1.1 Ziel der Arbeit

Unser Ziel ist die Konstruktion von Ubersetzern, die sowohl realistisch als auch korrekt sind.
Wir nennen einen Ubersetzer realistisch, wenn er eine Quellsprache mit Umfang und Eigen-
schaften praxisrelevanter (realer) Quellsprachen (z. B. PASCAL, C oder JAVA) in eine Zielspra-
che iibersetzt, welche die Eigenschaften von Maschinensprachen typischer Prozessoren (z.B.
Transputer oder DEC-Alpha) hat, und wenn der Ubersetzer Maschinencode erzeugt, dessen
Effizienz mit der von unverifizierten Ubersetzern vergleichbar ist. Die Effizienz des Ubersetzers
selbst ist fiir diese Arbeit ein zweitrangiges Ziel. Korrekt ist ein Ubersetzer, wenn sowohl die
Spezifikation der Ubersetzung, als auch die Implementierung dieser Spezifikation verifiziert
sind. Wir beschrinken uns in dieser Arbeit auf die Konstruktion einer korrekten Uberset-
zungsspezifikation und zeigen die Umsetzung der Spezifikation in eine Implementierung. Die
Implementierungsverifikation kann dann mit den bekannten Techniken zur Programmverifika-
tion durchgefiihrt werden.

Aus unseren Rahmenbedingungen und Zielen ergeben sich bestimmte Konstruktionskriterien,
die eine Methode zur Erzeugung einer korrekten Transformationsphase erfiillen mu#f.

e Die Semantiken der beteiligten Sprachen miissen formal definiert sein, da nur dann for-
male Beweise gefiihrt werden kénnen. Der Formalismus sollte intuitiv und ohne groflen
Lernaufwand anwendbar sein, da vom Ubersetzerbauer, der letztendlich der Anwen-
der ist, kein Spezialwissen in formalen Methoden vorausgesetzt werden kann (BORGER,
1999).

12
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e Die Korrektheitsanforderungen an ein System sollten in den Konstruktionsprozef§ inte-
griert und Beweise sollten modular aufgebaut sein. Die Gesamtkorrektheit des Systems

sollte aus lokalen Korrektheitseigenschaften und der Korrektheit der Konstruktion folgen
(REIF, 1999).

e Die Wiederverwendung verifizierter Transformationen und ihrer verifizierten Implemen-
tierung fiir die Konstruktion neuer Ubersetzer ist wichtig, da damit die Gesamtaufgabe
erst handhabbar wird. Mit einer geeigneten Aufteilung des Ubersetzungsprozesses ist es
moglich, eine Quellsprache ohne zusétzlichen Aufwand in unterschiedliche Zwischenspra-
chen zu iibersetzen. Damit kann die Anzahl der Ubersetzer, die fiir n Quellsprachen und
m Zwischensprachen erzeugt werden miissen, von n * m auf n + m reduziert werden.

e Die traditionelle Ubersetzerarchitektur sollte beibehalten werden, da erstens existieren-
de Techniken und Werkzeuge verwendet werden konnen und zweitens bekannt ist, wie
damit effizienter Maschinencode erzeugt werden kann. Der Ansatz sollte vor allem die
Benutzung realer Zwischensprachen erlauben (WAITE und Goos, 1984; GAUL, 1996).

Existierende Ansiitze zur Erzeugung von (korrekten) Ubersetzern erfiillen diese Kriterien nur
teilweise, und die entstehenden Ubersetzer sind entweder verifiziert oder realistisch.

1.2 Die Beschreibung der Lésung

In dieser Arbeit stellen wir einen Rahmen zur Konstruktion korrekter Transformationssysteme
vor. Wir geben dem Ubersetzerbauer einen Werkzeugkasten an die Hand, mit dem die Semantik
von Sprachen spezifiziert, die Spezifikation und Verifikation der Ubersetzung, sowie die Imple-
mentierung der Ubersetzungsspezifikation durchgefithrt werden kénnen. Die Korrektheitsbe-
weise, die bei der Verifikation gefithrt werden miissen, sind modular, und strukturelle Induk-
tion ist das bestimmende Beweisprinzip. Unser Ansatz erlaubt sowohl die Wiederverwendung
der Semantikspezifikation von imperativen Quellsprachkonstrukten, als auch die Wiederver-
wendung von verifizierten Ubersetzungsspezifikationen. Die Umsetzung der Spezifikationen in
eine objektorientierte Implementierung ist einfach und die Implementierungsverifikation kann
mit existierenden Techniken durchgefiihrt werden. Implementierungen von Transformationen
definieren eine wiederverwendbare, objektorientierte Bibliothek. Wir kénnen Quellsprachen
auf beliebige Zwischensprachen abbilden, was eine wichtige Voraussetzung fiir die Erzeugung
effizienten Maschinencodes ist.

1.2.1 Semantikspezifikation und Korrektheit von Ubersetzungen

Die Semantik von (imperativen) Programmiersprachen ist kompositionell, d. h., die Bedeutung
von Programmen und Abliufen ist aus der Bedeutung einzelner Sprachkonzepte zusammen-
gesetzt. Sprachkonzepte sind durch die Produktionen der abstrakten Syntax vorgegeben. Eine
Produktion definiert eine kontextfreie Représentation fiir ein Sprachkonzept. Die linke Seite
der Produktion identifiziert das Sprachkonzept, die rechte Seite beschreibt die Teilkonzepte
aus denen es aufgebaut ist. Die Kompositionalitéit der Semantik nutzen wir sowohl fiir ei-
ne modulare Sprachspezifikation, als auch zur Modularisierung der Ubersetzungsverifikation
aus. Wir definieren die Semantik einer Programmiersprache, indem wir jedem Sprachkonzept
eine Konstruktionsvorschrift fiir einen Interpretierer zuordnen und damit die operationelle Se-
mantik des Sprachkonzepts festlegen. Diese Konstruktionsvorschrift berechnet sich durch die
Komposition der Konstruktionsvorschriften fiir die Teilkonzepte eines Sprachkonzepts. Formal

13
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wird die Semantik durch eine Kombination der Technik von Montages (KUTTER und PIERAN-
TONIO, 1997b) mit attributierten Grammatiken (PAAKKI, 1995) spezifiziert. Die entstehen-
den Interpretierer sind durch abstrakte Zustandsmaschinen (ASM) beschrieben (GUREVICH,
1995).

Fiir die Ubersetzung eines Sprachkonzepts bzw. einer Sprache miissen wir trotz der modula-
ren Spezifikation immer den kompletten Interpretierer betrachten. Wir haben also hinsichtlich
der Ubersetzungsverifikation noch keine Modularisierung gewonnen. Das erreichen wir erst,
wenn wir in einem zusitzlichen Abstraktionsschritt die Eigenschaften der Komposition von
den semantischen Details der Teilkonzepte separieren. Wir abstrahieren von der konkreten Se-
mantik der Teilkonzepte und fordern stattdessen nur minimale Eigenschaften. Das fiihrt uns
zu generisch definierten Sprachkonzepten mit Minimalanforderungen fiir die Semantik ihrer
Teilkonzepte. Durch Verwendung der Minimalanforderungen anstatt der konkreten Seman-
tik der Teilkonzepte erreichen wir eine lokale Sicht auf die Semantik eines Sprachkonzepts.
Dann kénnen wir auch lokal iiber Ubersetzungen argumentieren. Auf eine komplette Sprache
angewendet ergibt sich die Korrektheit einer Ubersetzung durch strukturelle Induktion iiber
den Einzeliibersetzungen von Sprachkonzepten und der zusétzlichen Beweisverpflichtung, dafl
die Teilkonzepte jedes einzelnen Sprachkonzepts auch tatséchlich die Minimalanforderungen
erfiillen. Unsere Verifikationstechnik ist nicht auf die Ausnutzung der Modularisierung einge-
schrinkt. Ist es z.B. fiir Optimierungen notwendig oder giinstiger, einen Simulationsbeweis
iber der kompletten operationellen Semantik eines Sprachkonzepts zu fithren, dann ist dies
ebenfalls moglich.

1.2.2 Ein Kalkiil fiir korrekte Ubersetzungen

Ein iibersetzer transformiert Programmtexte nach bestimmten syntaktischen Regeln. Die Kor-
rektheit der Ubersetzung wird durch Aquivalenzbeweise gegeniiber der Semantik von Program-
men bewiesen. Wiinschenswert wire es, wenn es Schlufiregeln auf der Semantik gibe, die diese
Aquivalenzbeweise reprisentieren. Allerdings stehen diesem Wunsch die Freiheiten entgegen,
die bei der Spezifikation von Semantik mit abstrakten Zustandsmaschinen vorhanden sind.

Ein Programm definiert einen Zustand, der bei der Ausfiihrung des Programms verdndert
wird. Die formale ASM-Semantik einer Sprache beschreibt sowohl den Zustand als auch die
Zustandsiiberginge. Unsere Untersuchung existierender Quell- und Zielsprachen bzw. Sprach-
spezifikationen hat ergeben, dafl die Kernelemente des Zustandsraums immer gleich sind und
Zustandsiiberginge immer nach dem gleichen Ausfiihrungsmodell ablaufen. Diese Tatsache
versetzt uns in die Lage, die Spezifikationstechnik fiir unseren Zweck zu optimieren. Wir ha-
ben eine Sprache AL definiert, die speziell auf die Spezifikation der Semantik imperativer
Sprachen zugeschnitten ist. Die Semantik von AL selbst ist operationell durch eine abstrakte
Zustandsmaschine beschrieben. Mit der Verwendung von AL erreichen wir eine Normalisierung
der Semantikbeschreibung, und wir konnen Transformationsregeln fiir unterschiedliche Spezi-
fikationen dynamischer Semantik wiederverwenden. Damit haben wir einen Kalkiil vorliegen,
der bestimmte Annahmen iiber realistische Sprachen explizit macht. Korrekte Ubersetzungen
definieren Regeln des Kalkiils und reprisentieren Aquivalenzbeweise auf der Semantik.

Wir verwenden die Sprache AL zur Spezifikation dynamischer Semantik. AL ist universell ge-
nug, um die Semantik beliebiger imperativer Sprachkonzepte zu beschreiben. Allerdings kann
die Spezifikation aufwendig und schwierig sein. Aus diesemm Grund benutzen wir eine Biblio-
thek vordefinierter Erweiterungen von AL. Jede dieser Erweiterungen definiert neue Sprach-
konzepte zusammen mit Regeln, die Transformationen in Normalformen (die Terme von AL)
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beschreiben. Diese Abbildungen definieren die Semantik der Erweiterung. Neben den Regeln
fiir die Erweiterung von AL gibt es in unserem Kalkiil Transformationsregeln, die konkreten
Transformationen von Ubersetzern entsprechen. In vielen Fillen sind die Erweiterungsregeln
jedoch mit den Ubersetzungsregeln identisch. Das ist nicht verwunderlich, da die Sprache AL
die semantischen Konzepte von Zwischensprachen subsumiert.

1.2.3 Wiederverwendung

In unserem Ubersetzerrahmen kénnen sowohl Semantikspezifikationen von Sprachkonzepten,
als auch verifizierte Ubersetzungen zur Konstruktion von Ubersetzern fiir unterschiedliche
Quell- und Zielsprachen wiederverwendet werden. Verwenden wir die Sprache AL als konkrete
Zwischensprache in einem Ubersetzer, dann kénnen wir alle Ubersetzer mit dem Ziel AL als
Vorderteil fiir einen Ubersetzer in eine neue Zwischen- bzw. Zielsprache verwenden und um-
gekehrt alle Ubersetzungen von AL als Backend fiir den Ubersetzer einer neuen Quellsprache
QS. Fiir die Konstruktion eines korrekten Ubersetzers sind die folgenden Arten von Wieder-
verwendung allerdings wichtiger.

e Ausnutzung vordefinierter Transformationsmuster zur Verifikation neuer Ubersetzungen.

e Konstruktion der formalen Semantik einer Sprache mit vordefinierten Sprachkonzep-
ten und gleichzeitiger Wiederverwendung korrekter Transformationsspezifikationen und
-implementierungen der beteiligten Sprachkonzepte.

In realen Ubersetzern treten bestimmte Ubersetzungsmuster unabhingig von den beteilig-
ten Sprachen immer wieder auf, weil sie Ubersetzungsaufgaben betreffen, die durch ein be-
stimmtes Schema gelost werden. Solche Transformationsmuster haben wir identifiziert und
die entsprechenden abstrakten Transformationen spezifiziert und verifiziert. Anstatt nun eine
Transformation explizit zu verifizieren, reicht es aus zu zeigen, daf es sich um die Instanz eines
Transformationsschemas handelt. Fiir eine neue Ubersetzung ist dieser Nachweis im Normalfall
einfacher zu fiihren als die Verifikation der Transformation selbst.

Mit der graphischen Notation Montages konnen wir Sprachen modular spezifizieren. Allerdings
miissen wir beim Zusammenstecken der Spezifikation aus vordefinierten Sprachelementen ver-
hindern, dafl es dabei zu unerwiinschten Effekten kommt, weil die Semantik der verwendeten
Sprachkonzepte nicht orthogonal ist. Wir haben zwei Mo6glichkeiten identifiziert, solche Fehler
auszuschliefen. Zum ersten stellen wir an die Komposition von Sprachkonzepten bestimmte
Bedingungen, die zur statischen Semantik der Sprache gehéren und die in der semantischen
Analyse iiberpriift werden. Die Komposition von Konzepten, die nicht orthogonal sind, fiihrt
dann zu einer widerspriichlichen statischen Semantik. Die zweite Moglichkeit zur Kontrolle der
Komposition von Sprachkonzepten erhalten wir durch die Definition von generischen Sprach-
konzepten mit Minimalanforderungen. Ein solches Konzept beschreibt eine ganze Klasse von
Sprachkonzepten, die durch Instantiierung entstehen. Die Minimalanforderungen beschreiben
semantische Eigenschaften (statisch und dynamisch), die von den Teilkonzepten erfiillt werden
miissen.

Eine Sprachspezifikation ist genau dann wohlgeformt, wenn die statische Semantik wider-
spruchsfrei ist und fiir alle Sprachkonzepte gezeigt werden kann, dafl die Teilkonzepte den
Minimalanforderungen geniigen.
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1.3 Erzielte Ergebnisse

Wir haben in dieser Arbeit die Briicke geschlagen zwischen der Theorie, die zum Nachweis
der Korrektheit von Ubersetzungen angewendet werden muf, und dem ingenieurméiBigen, tra-
ditionellen Ansatz zur Konstruktion von Ubersetzern. Zusammen mit der Programmpriifung
der Analyse- und der Codeerzeugungsphase kénnen wir damit realistische und korrekte Uber-
setzer konstruieren, die imperative Quellsprachen in Zielsprachen existierender Prozessoren
iibersetzen und Maschinencode erzeugen, der in der Effizienz der Ausfiihrung nur unwesent-
lich langsamer ist als der erzeugte Code unverifizierter Ubersetzer.

Wir haben die folgenden Resultate erzielt:

1. Definition einer einheitlichen Sprache zur operationellen Spezifikation der dynamischen
Semantik von imperativen Programmiersprachen.

2. Modularisierung der Ubersetzungsveriﬁkation durch die Definition von Sprachkonzepten,
die generisch iiber ihren Teilkonzepten definiert sind. An die Semantik der generischen
Parameter werden nur Minimalanforderungen gestellt. Die Korrektheit einer Uberset-
zung kann lokal nachgewiesen werden. Die Konstruktion garantiert, daf aus der korrek-
ten Ubersetzung aller Konzepte einer Sprache die Gesamtkorrektheit der Ubersetzung
folgt.

3. Entwicklung eines Konzepts zur Wiederverwendung von Semantikspezifikationen und
korrekten Transformationen auf der Basis generischer Sprachkonzepte mit Minimalan-
forderungen fiir ihre Teilkonzepte. Durch die statische Semantik und die Uberpriifung
von Minimalanforderungen kann die Konsistenz einer Sprachdefinition sichergestellt wer-
den.

4. Definition und Verifikation von Transformationsmustern, die die Verifikation konkreter
Transformationen vereinfachen.

5. Definition einer Bibliothek von Sprachkonzepten und verifizierten Transformationen, die
schon zur Konstruktion der mathematisch verifizierten Ubersetzung einer Pascal-dhn-
lichen Quellsprache in eine zur Codeerzeugung geeignete Zwischensprache eingesetzt
wurde.

Mit unserem Ansatz konnen Ubersetzer, die imperative Quellsprachen in frei wihlbare Zwi-
schensprachen iibersetzen, nachweislich korrekt aus einer Bibliothek vordefinierter Kompo-
nenten zusammengesteckt werden. Falls die Quellsprache ein Konzept benutzt, das in der
Bibliothek nicht vorhanden ist, dann muf} dieses neue Konzept durch eine Abbildung in die
Bibliothek von Hand definiert werden. Diese Abbildung mufl gegeniiber der intendierten Se-
mantik validiert oder verifiziert werden, wobei maschinelle Beweisunterstiitzung durch PVS
(OWRE ET AL., 1992) méglich ist. Im Gegensatz zu anderen Ansiitzen beriicksichtigt die vor-
liegende Arbeit auch die korrekte Implementierung der Transformationsspezifikation in einer
héheren Programmiersprache.

1.4 Aufbau der Arbeit

Im nichsten Kapitel filhren wir die traditionellen Ubersetzerbautechniken und die Grundla-
gen zur Konstruktion korrekter Ubersetzer ein und stellen die unterschiedlichen Ansétze zur
formalen Spezifikation von Semantik vor. Daraus ergeben sich feinere Anforderungen, die ein
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Ansatz erfiillen muf}, um die gesteckten Ziele zu erreichen. Anhand dieser Anforderungen be-
werten wir existierende Arbeiten. In Kapitel 3 stellen wir unseren Ansatz zur Konstruktion
korrekter Ubersetzer im Uberblick vor. Dann fithren wir in Kapitel 4 den ASM-Formalismus
im Detail ein, beschreiben unsere Notation fiir abstrakte Zustandsmaschinen und definieren
einen Dialekt der graphischen Beschreibungstechnik Montages, den wir fiir unsere Spezifika-
tionen verwenden. In Kapitel 5 leiten wir die Eigenschaften einer Sprache AL her, die speziell
zur Spezifikation der dynamischen Semantik imperativer Programmiersprachen geeignet ist
und definieren eine konkrete Ausprigung dieser Sprache. Die folgenden Kapitel beschreiben
die einzelnen Teilschritte der Konstruktion. Kapitel 6 stellt den Zusammenhang zwischen der
Semantikspezifikation und der Korrektheit der Ubersetzungsspezifikation her und beschreibt
unsere Technik zur Modularisierung der Verifikation. Dann beschreiben wir in Kapitel 7 die
Verwendung der Sprache AL zur Konstruktion korrekter Ubersetzer. Zusitzlich demonstrieren
wir an ausgewdhlten Beispielen die Techniken zur Spezifikation und Verifikation von Sprach-
konzepten und Ubersetzungsregeln. In Kapitel 8 geben wir allgemeine Ubersetzungsmuster an,
die in jedem Ubersetzer auftreten, und weisen deren Korrektheit nach. Am Beispiel der iiber-
ladenen Zuweisung zeigen wir den Nutzen fiir die Verifikation. Eine Bibliothek von Sprachkon-
zepten und Transformationen wird in Kapitel 9 vorgestellt. Wir beschreiben unterschiedliche
Arten der Wiederverwendung von Semantik und Transformationen innerhalb unseres Uber-
setzungsrahmens und gehen auf mogliche Fehler und ihre Vermeidung bei der Verwendung der
Bibliothek ein. Zuletzt beschreiben wir in Kapitel 10 ein objektorientiertes Implementierungs-
schema fiir Sprachkonzepte und Transformationen. Dabei behandeln wir auch die Frage der
Implementierungskorrektheit. Die Zusammenfassung und der Ausblick schlieflen diese Arbeit
ab. Anhang A beschreibt technische Grundlagen, die zum detaillierten Verstédndnis der Arbeit
benotigt werden, und Anhang B enthilt eine ASM-Spezifikation der Semantik von AL.
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Stand der Technik

In diesem Kapitel stellen wir die grundlegenden Techniken im Ubersetzerbau vor, soweit sie
fiir diese Arbeit wichtig sind. Wir beschreiben die einzelnen Komponenten eines Ubersetzers
und analysieren die Eigenschaften der am Ubersetzungsproze beteiligten Sprachen. Die for-
male Verifikation eines Ubersetzers ist nur méglich, wenn eine formale Spezifikation der Quell-
und Zielsprachsemantik existiert. Daher untersuchen wir existierende Formalismen zur Spezi-
fikation von Semantik und bewerten ihrer Eignung fiir unsere Zwecke. Anschliefend legen wir
den akzeptierten Stand der Technik zur Konstruktion korrekter Ubersetzer dar und geben auf
dieser Grundlage konkrete Anforderungen an, die zur praktikablen Konstruktion eines kor-
rekten Ubersetzer notwendig sind, der effizienten Maschinencode erzeugen kann'. Anhand des
aufgestellten Anforderungskatalogs bewerten wir existierende Systeme zur semantikbasierten
Ubersetzerkonstruktion und identifizieren welche Kriterien von ihnen erfiillt werden und welche
nicht. Im néchsten Kapitel stellen wir dann einen Ansatz vor, der alle unsere Anforderungen
erfiillt.

2.1 Ubersetzerbau-Grundlagen

In diesem Abschnitt vermitteln wir das notwendige Ubersetzerbauwissen zum Verstindnis
der nachfolgenden Kapitel. Wir beschreiben die Aufgaben eines Ubersetzers und stellen die
traditionelle Ubersetzerarchitektur vor. Wir identifizieren die Schnittstellen zwischen den ein-
zelnen Phasen der Ubersetzung und erliutern die Techniken, die zur Anwendung gelangen.
Anschlieflend analysieren wir die Eigenschaften der Syntax, der statischen und der dynami-
schen Semantik von Programmiersprachen und beschreiben die Besonderheiten imperativer
Quell- und Zielsprachen. Daraus leiten wir die konkreten Aufgaben der Transformationsphase
ab. Mit dieser Hintergrundinformation wird einerseits die Bewertung der Methoden zur for-
malen Spezifikation von Semantik nachvollziehbar, andererseits ben6tigt man dieses Wissen
zum Verstidndnis der in den folgenden Kapiteln vorgestellten Zerlegung der Transformations-
und Verifikationsaufgabe.

2.1.1 Ubersetzerarchitektur

Die traditionelle Ubersetzung gliedert sich in drei Phasen, die Analysephase, die
Transformations- und die Codeerzeugungsphase. In der Analysephase wird die Struktur des
Programmtextes festgestellt, Kontextabhingigkeiten werden entdeckt und Konsistenzbedin-
gungen werden iiberpriift. Der Eingabetext bekommt in dieser Phase erst Semantik zugeord-
net. Die Korrektheit dieser Phase wird nachgewiesen, indem das Ergebnis, der attributierte
abstrakte Strukturbaum, auf Konsistenz iiberpriift wird. In der anschlielenden Transforma-
tionsphase wird die eigentliche Ubersetzungsarbeit erledigt. Hier werden die Konzepte der
Quellsprache auf die Konzepte der Zielmaschine abgebildet, es wird z. B. festgelegt, wie Da-
tenobjekte im Speicher abgelegt werden oder wie die Parameteriibergabe bei einem Funk-

1) Wenn wir im folgenden von effizienten Ubersetzern sprechen, dann meinen wir Ubersetzer, die effiziente
Maschinenprogramme erzeugen.
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tionsaufruf erfolgt. Die Transformation mufi gegeniiber den Semantiken der Quell- und der
Zwischensprache verifiziert werden. An die Transformationsphase kann sich eine Optimie-
rungsphase anschlieflen. In der Codeerzeugungsphase wird fiir die laufzeiteffiziente Codierung
von Zwischensprachprogrammen durch Programme der Zielmaschine gesorgt. Dieser Schritt
muf} ebenfalls verifiziert werden.

Die Aufgaben der einzelnen Phasen und die Techniken zu ihrer Losung sind akzeptiertes
Ubersetzerbauwissen und werden im folgenden detaillierter beschrieben.

Die Analysephase zerfillt in drei Teile. Zuerst werden in der lexikalischen Analyse die Symbo-
le der Quellsprache aus dem Programmtext extrahiert. Anschlieflend werden in der Zerteilung
die Phrasen iiber den Symbolen identifiziert. Programme, die unbekannte Symbole oder falsche
Phrasen enthalten werden hierbei als inkorrekt zuriickgewiesen.

Die Sperzifikation der Symbole der Sprache erfolgt durch regulire Ausdriicke. Die Syntax wird
durch kontextfreie Grammatiken beschrieben. Die Abtrennung der Lexik von der Syntax ist
eine Entwurfsentscheidung des Ubersetzerbauers. Eigentlich konnte auch die Lexik in die kon-
textfreie Grammatik integriert werden. Jedoch kénnen regulire Sprachen mit endlichen Auto-
maten wesentlich effizienter als kontextfreie Sprachen mit Kellerautomaten akzeptiert werden.
Die Ausgabe der syntaktischen Analyse ist ein konkreter Strukturbaum in dem Prioritidten
von Operatoren schon aufgeldst sind.

An die syntaktische schliefit sich die semantische Analyse an. Dort werden kontextsensitive,
statische semantische Eigenschaften eines Programms analysiert und berechnet. Es werden
zusétzliche Attribute berechnet, um die der abstrakte Strukturbaum erweitert wird. Zuséatzlich
wird die Konsistenz dieser Attribute {iberpriift. Die Aufgaben der semantischen Analyse sind
im Einzelnen:

e Die Bereichs- und Namensanalyse: sie setzt die Benutzung von Bezeichnern mit der
jeweils giiltigen Definitionsstelle in Beziehung.

e Die Typberechnung und Typiiberpriifung sowie

e die Operatoridentifikation: sie bestimmen die Typen von Operanden und stellen sicher,
daf die Typen fiir den angegebenen Operator erlaubt sind (hier zahlt auch die Zuweisung
zu den Operatoren).

Die Spezifikation der statischen Semantik ist eine attributierte Grammatik, aus der die se-
mantische Analyse generiert werden kann. Das Ergebnis dieser Phase ist ein attributierter
abstrakter Strukturbaum. Es werden nur Programme weiteriibersetzt deren Attributierung
(statische Semantik) konsistent ist.

In der Transformationsphase wird das Maschinenmodell der Quellsprache auf das Maschi-
nenmodell der Zwischen- bzw. Zielsprache abgebildet. Mit diesen Ubersetzungen beschiftigen
wir uns in dieser Arbeit, da sie den Kern des Ubersetzers darstellen. Wir untersuchen die
konkreten Aufgaben dieser Phase noch genauer, nachdem wir die Eigenschaften von Quell-
und Zielsprachen untersucht haben.

Eine andere Aufgabe, ohne die kein richtig effizienter Code erzeugt werden kann, ist die
Durchfiihrung von Optimierungen. Der Zwischensprachcode wird durch Anwendung algebrai-
scher Identitédten vereinfacht. Nicht erreichbarer Code und redundante, iiberfliissige Berech-
nungen werden identifiziert und eliminiert. Um die Qualitdt der Optimierung sicherzustellen,
bendétigt man ein Kostenmaf, das von der Zielmaschine abhiingig oder unabhingig sein kann.
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Informationen, die fiir die Optimierung nétig sind, werden mit Datenflulanalysetechniken be-
rechnet.

Die Transformationen werden durch (bedingte) Termersetzungsregeln oder Graphersetzungen
spezifiziert. Das Ergebnis der Transformationsphase ist eine Graphstruktur iiber Zielmaschi-
nenoperationen und mit den Datentypen der Zielmaschine.

In der Codeerzeugungsphase erfolgt die abschliefende Codierung von Zwischensprachpro-
grammen in ausfiihrbarem Code der Zielmaschine. Es werden folgende Arbeiten durchgefiihrt.

e Die Ressourcenzuteilung stellt fest, welche Ressourcen wihrend der Ausfiihrung von
Instruktionen benotigt werden. Da es sich bei den Ressourcen vor allem um Register
handelt, sprechen wir auch von Registerzuteilung.

e Die Speicherabbildung bestimmt die Anfangsadressen und die Gréflen von Objekten im
Speicher und berechnet Adrefausdriicke fiir den Objektzugriff.

e Die Bestimmung von Ausfithrungsreihenfolgen legt die Sequenzen fest, in der die Teil-
berechnungen von Anweisungen ausgefiihrt werden.

e Die Codeselektion gibt die Kodierung von Operationen in Termen der Zielmaschine an.

In der Codeerzeugungsphase kann die Qualitdt des erzeugten Codes mit Kostenkriterien der
Zielmaschine bewertet werden. Die Codeerzeugung ist damit ein Optimierungsproblem, das
mit Heuristiken gelést wird. Die angewendeten Techniken sind von der Architektur der Ziel-
maschine abhéingig. Zum Beispiel eignet sich fiir RISC-Architekturen die kostengesteuerte
Termersetzung zur Umsetzung von Ausdrucksbidumen in effizienten Maschinencode. Das Er-
gebnis der Ubersetzung ist ein Programm als Folge von Bytes.

2.1.2 Struktur und Semantik von Programmiersprachen

Die Syntax einer Sprache definiert die Struktur von wohlgeformten Programmen und be-
stimmt welchen Programmtexten iiberhaupt eine Semantik zugeordnet werden kann. Die Se-
mantik einer Sprache definiert eine Interpretation von Programmen in Form einer Abbildung
von Eingaben in Ausgaben. Programme beschreiben also Zustandstransformationen; die Pro-
grammsemantik kann als Relation aufgefafit werden, die Zusténden Zusténde zuordnet.

Die in den vorigen Abschnitten beschriebene zusétzliche Unterteilung in Lexik und Syntax
bzw. statische und dynamische Semantik hat ingenieurtechnische Griinde, wie z. B. effizien-
te Verarbeitung. Der Semantik von Programmiersprachen kommt bei der Konstruktion kor-
rekter Ubersetzer die grofte Bedeutung zu. Die Korrektheit einer Ubersetzung kann formal
nur gegeniiber einer formalen Semantik bewiesen werden. Ihre Struktur beeinflufit sowohl die
Ubersetzung als auch die Verifikation der Ubersetzung.

Die Semantik von Programmiersprachen wird immer kompositionell definiert, weil nur so die
Semantik angegeben und einem Menschen verstidndlich gemacht werden kann. Dabei setzt
sich die Bedeutung eines Programms aus den Bedeutungen seiner Teilprogramme zusammen.
Die Struktur der Sprachspezifikation ist durch die kontextfreie abstrakte Syntax bestimmt.
Programme werden in einer konkreten Syntax notiert, die Eigenschaften beriicksichtigt, die fiir
die Kommunikation bzw. das Lesen von Programmen wichtig sind. Die statische Semantik und
die dynamische Semantik sind iiblicherweise informell angegeben und miissen erst formalisiert
werden.
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Konkrete und abstrakte Syntax

Die konkrete Syntax einer Sprache wird durch syntaktische Kriterien wie Lesbarkeit, Prio-
ritdten von Operatoren, und die Mdoglichkeiten der kontextfreien Beschreibung bestimmt. Sie
definiert Buchstabierregeln fiir die Grundsymbole und die Darstellung von Konstanten in Form
reguldrer Ausdriicke. Auflerdem legt sie die Komposition von Sprachkonstrukten, wie z. B. Aus-
driicken und Anweisungen fest, die aus Grundsymbolen und Konstanten aufgebaut sind. Die
konkrete Syntax ist durch eine kontextfreie Grammatik beschrieben, die, wenn man daraus
automatisch einen effizienten Zerteiler erzeugen will, auch noch die LALR(1)- oder LL(1)-
Eigenschaft haben sollte. Reguldre Sprachen konnten zwar noch effizienter akzeptiert werden,
aber Programmiersprachen gehdren normalerweise nicht in diese Chomsky-Sprachklasse.

Die abstrakte Syntax beschreibt die bedeutungstragenden Einheiten der Sprache. Das Ziel
der Analysephase ist es nur, die Bedeutung eines Programms herauszufinden. Aus diesem
Grund werden syntaktische Besonderheiten, wie z. B. Operator-Prizedenzen oder bestimmte
Schliisselworte in der Darstellung der Semantik nicht bendétigt. Mit der abstrakten Syntax
abstrahieren wir von Details der dufleren Form, die fiir die Semantik und damit auch fiir
die Ubersetzung unwesentlich sind. Der AST ist die verdichtete Darstellung des konkreten
Strukturbaums.

Es gibt zwei unterschiedliche Sichtweisen auf die Beziehung von konkreter und abstrakter
Syntax. Der Ubersetzerbauer gewinnt die abstrakte Syntax aus der konkreten, indem er syn-
taktische Komplikationen, wie Kettenproduktionen oder iiberfliissige Symbole eliminiert, die
aus Griinden der Lesbarkeit oder Verstindlichkeit eingefiihrt wurden. Fiir den Entwerfer der
Sprache ist es genau umgekehrt. Er definiert die Semantik seiner Sprache iiber der abstrak-
ten Syntax und gibt anschlielend eine konkrete und leicht verstindliche Syntax dazu an.
In dieser konkreten Syntax sind aus Griinden der Bequemlichkeit und der Pragmatik auch
Mehrdeutigkeiten erlaubt, die jedoch die Zerteilung erschweren. Beispiele hierfiir sind unter-
schiedliche Darstellungen fiir Konstanten oder iiberfliissige Klammern, die zur Berechnung
von Ausdriicken nicht bendtigt werden.

Uber der abstrakten Syntax wird die statische und die dynamische Semantik einer Sprache
definiert.

Statische und dynamische Semantik

Attributierte Grammatiken beschreiben kontextfreie und kontextabhingige Eigenschaften ei-
ner Sprache und definieren die statische Semantik. Die Attribute assoziieren Bezeichner mit
den entsprechenden Objekten oder geben die Typen von Operationen an. Zu der statischen Se-
mantik gehoren auch Steuer- und Datenfluffinformationen. Die statische Semantik beschreibt
zusdtzlich Kontextbedingungen, die nicht in der kontextfreien Syntax beschrieben werden
konnen.

Die Grenze zwischen statischer und dynamischer Semantik ist nicht fest definiert und hingt
sowohl vom Sprachdesigner als auch vom Ubersetzer ab. Zum Beispiel koénnte ein Ubersetzer
durch Analysen Eigenschaften iiber das dynamische Verhalten eines konkreten Programms
berechnen und hitte damit zur Ubersetzungszeit mehr Informationen. Genau das passiert
in optimierenden Ubersetzern. Ublicherweise gehdren zur statischen Semantik nur Informa-
tionen, die eine abstrakte Sicht auf Programme unabhéngig von der Programmausfiihrung
beschreiben. Dazu z#dhlt Typinformation, Steuer- und DatenfluBabhingigkeiten.
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Fiir diese Arbeit ist die Maxime, daf alle Informationen, die fiir die Transformation benétigt
werden, zur statischen Semantik gehoren und wihrend der semantischen Analyse berechnet
werden. Das bedeutet vor allem, dal wir Informationen schon dort berechnen, obwohl wir sie
erst spater benotigen. Die konkrete Implementierung der statischen Semantik und die effiziente
Berechnung der gewiinschten Information ist fiir uns nicht relevant. Wir setzen die Existenz
einer Datenbank voraus, aus der die statischen Informationen erfragt werden kénnen.

Die Semantik kann und muf} auch aus Sicht des Sprachdesigners betrachtet werden. Er definiert
mit der dynamischen Semantik die dynamischen Eigenschaften eines Programms. Fiir diese
Definition sind bestimmte Information nétig, die berechnet sein miissen. Sind diese Informa-
tionen statisch berechenbar, dann gehéren sie zur statischen Semantik. Aus diesem Blickwinkel
bestimmt die Definition der dynamischen Semantik die Eigenschaften der Analysephase und
schrankt die Moglichkeiten der Transformationsphase ein.

Die Semantik einer Programmiersprache wird induktiv iiber der Baumstruktur der abstrakten
Syntax angegeben. Ist G = (N, T, P, Z) die abstrakte Syntax mit Nichtterminalen N, Termina-
len T', Produktionen P und Startsymbol Z, dann ordnet die Sprachdefinition jedem Nichtter-
minal n € N eine Abbildung [ n ] zu, die eine Interpretation im semantischen Modell festlegt.
Die Gesamtsemantik eines Programms 7 ist durch [ Z ] definiert. Die dynamische Semantik
baut sich ausgehend von den Semantiken der Einzelteile (Blétter) induktiv iiber dem Pro-
grammterm (Baum) auf. Allerdings kann diese induktive Struktur der Semantik nicht immer
durchgehalten werden, weil man Kontextinformation benétigt. Fiir imperative Quellsprachen
ist diese Kontextinformation normalerweise statisch und wird in der semantischen Analyse
berechnet.

Die Strukturen der Ziel- bzw. Zwischensprache sind wesentlich einfacher. Zielprogramme
sind durch Listen von Instruktionen beschrieben. Instruktionen kénnen sequentiell oder iiber
Spriinge verkniipft sein. Die Struktur von Zielprogrammen hé&ngt natiirlich damit zusammen,
daf} sie im sequentiellen Speicher der Maschine abgelegt werden. Die Einfachheit der Struk-
tur hat den Nachteil, da} die Kontextinformation, die in Form von Sprungzielen bené&tigt
wird, nicht mehr so leicht anhand der Struktur abgeleitet werden kann. Gehen wir davon aus,
dal Spriinge in beliebige Programmteile erfolgen kénnen, dann definieren Zielmaschinenpro-
gramme spezielle Steuerfluigraphen. Anweisungen stellen Ecken dar, der Steuerflufl ist durch
Kanten beschrieben. Die Spriinge innerhalb eines Programms kénnen durch Kanten zwischen
Instruktionen reprisentiert werden.

2.1.3 Transformationsphase eines Ubersetzers

Die Transformationsphase hat die Aufgabe, die Konzepte der Quellsprache auf die weniger
komplexen Konzepte der Maschinensprache abzubilden. Die Unterschiede zwischen den Kon-
zepten der Quelle und des Ziels bestimmen die Aufgaben der Ubersetzung. Die Transformation
legt die Anforderungen an die semantische Analyse fest und bestimmt die abstrakte Syntax.
Das Ergebnis dieser Phase ist die Eingabe der Codeerzeugungsphase.

Eigenschaften von Quell- und Zielsprachen

Wir kénnen die Konzepte von imperativen Programmiersprachen in mehrere Klassen unter-
teilen:

Ausdriicke stellen die Grundlage von Berechnungen dar. Dazu gehéren Werte und Opera-
tionen auf diesen Werten.
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Typen abstrahieren bestimmte Eigenschaften von Objekten und definieren die anwendbaren
Operationen auf Objekte eines Typs.

Speicher reprisentiert den Zustand eines Programms?.
Ablaufsteuerung definiert die Ausfiihrungsreihenfolgen von Berechnungen.

Die Basiswerte der Berechnung sind in Quell- und Zielsprachen meistens gleich. Allerdings
unterscheidet sich die Codierung dieser Werte unter Umstéinden stark. Auf Quellsprachebe-
ne findet man z. B. natiirliche Zahlen, wihrend auf der Zielmaschine Bytefolgen verarbeitet
werden.

Das Typsystem von Quellsprachen wird benutzt, um die Korrektheit von Operationsanwen-
dungen zu iiberpriifen und um Programmierfehler statisch zu erkennen. Zwischensprach- und
Zielsprachprogramme werden iiblicherweise automatisch erzeugt, daher ist deren Typsystem
wesentlich einfacher.

Die Unterschiede im Speichermodell hingen mit dem Abstraktionsniveau der Sprachen zu-
sammen. Es ist einsichtig, dafi sich der Programmierer keine Gedanken iiber die konkrete
Reprisentation seiner Objekte und Werte auf der Zielmaschine machen will. Auf Quellsprach-
ebene ist der Speicher eine Menge von Objekten, es kénnen neue Objekte erzeugt oder exi-
stierende freigegeben werden, ihr Inhalt kann gelesen und geéndert werden. Der Speicher ist
strukturiert. Auf der Zielmaschine ist der Speicher eine Liste von Speicherstellen, die iiber
Adressen zugegriffen werden.

Die SteuerfluBkonzepte der Quellsprache sind so angelegt, dafl ein Konzept ein bestimmtes
Schema iiber Berechnungen definiert. Sieht man von Quellsprachen ab, die Spriinge an belie-
bige Programmpunkte erlauben, dann ist Steuerflufl lokal definiert. Auf der Zielmaschine gibt
es nur die sequentielle Ausfithrung und Spriinge.

Quellsprachen definieren zusétzlich Konzepte zur Abstraktion, wie z. B. Modul oder Klasse.
Auf der Zielmaschine gibt es diese Konzepte nicht. Die Unterschiede von Quell- und Zielspra-
chen sind in Tabelle 2.1 noch einmal zusammengefaft.

Bemerkung: Viele Konzepte zur Abstraktion sind in Wirklichkeit keine zusétzlichen Kon-
zepte, sondern schlagen sich nur als komplexere Typinformation in der statischen Semantik
der Quellsprache nieder. In der Transformationsphase werden diese Konzepte mit Hilfe der
Typinformation wie Standardkonzepte von Quellsprachen abgebildet. &

Aufgaben der Transformationsphase

Entsprechend der Analyse der Unterschiede von Quell- und Zwischensprachen und unter der
Voraussetzung, daf} die semantische Analyse die statische Semantik von Programmen berech-
net, ergeben sich fiir die Transformationsphase eines Ubersetzers konkret die folgenden Auf-
gaben:

1. Abbildung von Wertecodierungen zusammen mit den entsprechenden Operationen,

2. Speicherabbildung, wobei strukturierte Objekte in ihre Basisobjekte zerlegt werden und
die entsprechenden Zugriffspfade in Relativadressen und Adrefirechnung umgewandelt
und Variablendeklarationen durch Speicherallokationen ersetzt werden,

2) Der Speicher umfait auch Teile des Laufzeitsystems, wie den Befehlszihler oder den Kellerzeiger.
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‘ Konzept ‘ Quellsprache ‘ Zielsprache
Ausdriicke
Werte Konstanten entsprechend Konstanten fiir

den Basistypen Operationscodes,

Adressen,
Ganz- und Gleitkommazahlen

Operationen Operation der Basistypen arithmetische Operation der Ziel-

(mathematisch oder konkret), maschine,

Funktionsaufruf Funktionsaufruf oder Sprung
Typen
Basistypen Integer, Float, Char, String Integer, Float, Addr, Byte
Typkonstruktoren Funktionstyp, Liste

strukturierter, generischer,

polymorpher Typ
Speicher
Objekte Elementarobjekte, Speicherstellen

strukturierte Objekte
Erzeugung von Variablendeklaration, Speicherallokation
Objekten explizite Speicherallokation
Zugriff auf Objekte Zugriffspfad Adressierung
(lesend, schreibend) (Referenz-, Wertesemantik)
Ablaufsteuerung
Sequenz o pc+ 1
Tteration While, Loop, Repeat
Verzweigung If, Case un-/bedingter Sprung
Sonstige Parallele Ausfiihrung, Ausnahmen operationendefiniert

Indeterministische Ausfithrung,
Ausnahmen

(benutzer- und operationendefi-
niert)

Ho6here Konzepte

Abstraktion

Prozedur, Funktion,
Modul, Klasse,
Ubersetzungseinheit

Funktion

Tabelle 2.1: Konzepte von Quell- und Zielsprachen
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3. Abbildung der komplexen Befehle zur Ablaufsteuerung in entsprechend codierte Sprung-
anordnungen, Elimination von Indeterminismus und

4. Auflésung hoherer Konzepte, die zu Abstraktionszwecken in der Quellsprache existieren
oder Nachimplementierung dieser Konzepte mit den Konzepten der Zielsprache.

Die Quellsprache wird in der Transformationsphase in eine Repriisentation (Zwischensprache)
abgebildet, die strukturell den Konzepten der Zielsprache entspricht, vgl. z. B. (WAITE und
Goos, 1984). Die Zwischensprache bildet die Schnittstelle zwischen einer Klasse von Hoch-
sprachen und einer bestimmten Klasse von Zielmaschinen. Sie ist im Prinzip quell- und ziel-
sprachunabhingig, kann aber mit Zielmaschineneigenschaften parametrisiert sein. Die Wahl
der Zwischensprache ist essentiell fiir die Erzeugung effizienten Maschinencodes. Dafiir gibt es
mehrere Griinde:

e Pafit die Zwischensprache nicht zum Codeerzeugungsmechanismus, dann kénnen im be-
sten Fall die speziellen Vorteile der Codeerzeugungstechnik nicht ausgenutzt werden,
im schlechtesten Fall muB ein zusitzlicher Ubersetzungsschritt in eine andere Zwischen-
sprache durchgefiihrt werden, bevor Code erzeugt werden kann. Zum Beispiel kann aus
einer Zwischensprache, die eine Kellermaschine implementiert, kein effizienter Zielma-
schinencode generiert werden, wenn der Erzeugungsmechanismus explizite und benann-
te Zwischenergebnisse zur optimierten Implementierung von Ausdriicken bené6tigt. Diese
Teilausdriicke tauchen in der Kellermaschine nur implizit und durch die Kellerstruktur
codiert auf.

e Fiir Transformationen/Optimierungen benétigt man bestimmte Hilfsinformationen.
Ko6nnen diese Informationen (z. B. Freiheitsgrade der Semantik), die im urspriinglichen
Programm vorhanden waren, in der Zwischensprachen nicht reprisentiert werden, dann
kann die entsprechende Optimierung anschliefend nicht mehr durchgefiihrt werden. Ein
Beispiel fiir diese Art von Information ist die beliebige Auswertungsreihenfolge von Ar-
gumenten eines Funktionsaufrufs.

e Bestimmte Optimierungen kénnen nur auf einer bestimmten Reprisentation effizient
durchgefiihrt werden (TRAPP, 1999).

o Liegt die Zwischensprache zu nahe an Quellsprachen oder pafit sie nicht zur Zielsprache,
weil die Operationen nicht die der Zielmaschine sind, dann verlagert sich die eigentliche
Ubersetzungsarbeit von der Transformationsphase in die Codeerzeugungsphase. Darauf
sind die existierenden Techniken zur Codeerzeugung nicht ausgelegt.

In der Transformationsphase werden Ubersetzungen bestimmter Sprachkonzepte zusammen
durchgefiihrt. Das entspricht der Einfiihrung neuer logischer, nicht notwendigerweise konkret
repréisentierter, Zwischensprachen. Die Transformation wird durch Gruppen von Ersetzungs-
regeln beschrieben, die in handelsiiblichen Ubersetzern durch die Verwendung von Termerset-
zungstechniken und durch gesteuerte Graphersetzung effizient implementiert werden.

2.2 Formale Definition von Semantik
Formale Beschreibungsmethoden fiir Semantik teilen wir in zwei Klassen ein. Erstens Ansétze,
die die Bedeutung eines Programms im Ganzen beschreiben. Hier betrachten wir stellvertre-

tend die denotationelle Semantik (STRACHEY, 1966; SCHMIDT, 1986). Sie modelliert die Be-
deutung eines Programms als Funktion oder Relation zwischen Ein- und Ausgaben. Einzig
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der Effekt eines Programms ist von Interesse, nicht wie dieser Effekt zustande kommt. In die-
se Klasse fallen auch die Ansétze, bei denen die Bedeutung eines Programms durch Angabe
von pradikatenlogischen Formeln oder Axiomen beschrieben ist. Die zweite Klasse sind ope-
rationelle Ansitze, die spezifizieren, wie ein Programm ausgefiihrt wird bzw. wie das Resultat
berechnet wird. Eine Berechnungsfolge beschreibt dabei eine Folge von Zustandsinderungen.
Prinzipiell definiert eine operationelle Semantik eine abstrakte Maschine, die Programme einer
Sprache interpretieren kann.

Das wichtigste Kriterium fiir die Bewertung der Ansitze ist, dafl wir eine einheitliche Be-
schreibungsmethode sowohl fiir Quell- als auch fiir Zwischen- und Zielsprachen haben wollen,
da ein Wechsel des Formalismus zusétzliche Fehlermoglichkeiten an der Schnittstelle von ei-
nem Formalismus zum néchsten einfithren wiirde. Aulerdem miissen wir beriicksichtigen, dafl
wir imperative Sprachen beschreiben wollen, die indeterministische und nichtterminierende
Ausfiihrungsfolgen und Fehlerbehandlung definieren kénnen.

2.2.1 Denotationelle Semantik

In denotationeller Semantik wird die Bedeutung eines Programms ausgehend von mathema-
tischen Objekten (semantischen Domains), wie z. B. Funktionen oder Zahlen konstruiert. Um
Semantik zu beschreiben, werden Funktionen definiert, die iiber den semantischen Domains
operieren. Rekursion und Iteration wird durch Fixpunktberechnungen ausgedriickt. Die Se-
mantik ist kompositionell in dem Sinne, dafl die Bedeutung einer syntaktischen Einheit aus
der Bedeutung der syntaktischen Untereinheiten aufgebaut ist.

Funktionale Sprachen koénnen mit denotationeller Semantik gut spezifiziert werden. Beliebi-
ge Anderungen im Steuerflu kénnen jedoch nur mit sog. Continuations (STRACHEY und
WADSWORTH, 1974) beschrieben werden, die auch in alle verwendeten semantischen Domains
integriert werden miissen. Das zeigt einen Nachteil denotationeller Semantik, die Spezifika-
tionen sind nicht modular. Man kann Spezifikationen nicht unabhingig spezifizieren und zu-
sammenfiigen, weil die Integration von Continuations auch die semantischen Domains anderer
Teile einer Spezifikation verdndert. Fiir realistische Programmiersprachen, die eine grofie An-
zahl von Konstrukten enthalten, miissen viele semantische Domains angegeben werden, deren
Komplexitéit mit der Gesamtzahl der Domains zunimmt. Das fiihrt dazu, dafl Spezifikationen,
besonders fiir Nichtspezialisten, schwer verstéindlich sind und schlecht wiederverwendet werden
kénnen. Die Schwierigkeit der Spezifikation zeigt sich auch darin, daf es kaum veroffentlichte
Spezifikationen von realistischen Programmiersprachen gibt. Fiir die existierenden Spezifikatio-
nen von PASCAL (TENNENT, 1978) oder ADA (DONZEAU-GOUGE ET AL., 1980) wurden stark
vereinfachende Annahmen gemacht. Schwierig zu spezifizieren sind vor allem Sprachkonzepte,
die eine Anderung des Steuerflusses definieren, die nicht direkt entlang der Struktur beschrie-
ben werden kann. Dazu gehéren Spriinge, break und continue (C, C++), exit A (ADA), aber
auch die Behandlung von Ausnahmen. Hingegen kénnen indeterministische Ausfithrungen re-
lativ einfach durch mathematische Funktionen codiert werden, die iiber die Reihenfolge von
Berechnungen keine Aussagen machen.

Da denotationelle Semantiken die Bedeutung eines Programms iiber die Bedeutung der Unter-
einheiten definieren, ist die bevorzugte Beweistechnik strukturelle Induktion. Zum Nachweis,
dafl eine Eigenschaft fiir alle Programme einer Sprache gilt, wird iiber die Teilkonstruktio-
nen argumentiert. In Zusammenhang mit der Beschreibung von Schleifen und Rekursion wird
Fixpunktinduktion benutzt.
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Aktionssemantik (MOSSES, 1992) stellt eine leichter zu lesende und modulare Variante denota-
tioneller Semantik dar. Die Spezifikation enthélt operationelle Anteile, die durch vordefinierte
Operatoren angegeben sind und mit denen Variablendeklarationen, Steuerflufl und auch Sei-
teneffekte ausgedriickt werden konnen. Diese Standardfunktionen sind umgangssprachlich be-
nannt (ezecute, find, update etc.) und daher fiir den Praktiker leicht verstéindlich. Allerdings
kénnen Operationen unterschiedliche Effekte haben und miissen daher fiir die Verwendung
gut verstanden sein. Aktionssemantiken haben kein Konzept zur Definition neuer Standard-
berechnungen bzw. zur Erweiterung des Formalismus. Sie eignen sich nicht zur Spezifikation
von Maschinensprachen, weil die Standardaktionen die konkreten Maschinenkonzepte nicht
abdecken.

2.2.2 Natiirliche Semantik

Natiirliche Semantik (KAHN, 1987) stellt eine Mischung aus denotationeller und operationeller
Semantik dar. Die Spezifikation beschreibt den Kontext, in dem eine Berechnung auftreten
kann. Wie in denotationeller Semantik wird das Ergebnis einer Ausfithrung betrachtet, nicht
der Weg, wie das Ergebnis berechnet wurde. Damit definieren natiirliche Semantiken eine , big
step“-Semantik, die nur die initialen Zustinde mit den finalen Zustinden einer Ausfithrung in
Beziehung setzt und dabei keine Zwischenzustéinde betrachtet.

Eine natiirliche Semantik wird durch eine Menge von Inferenzregeln angegeben, eine vollstindi-
ge Berechnung ist durch den entstehenden Beweisbaum definiert. Inferenzregeln haben die
Form?:

(S1,81) = 81, .., (S, 8n) — 5,
(S,s) — ¢

if ...

Uber der Linie stehen die Voraussetzungen unter denen die Konklusion, die unterhalb der Linie
steht, gezogen werden kann. Die Bedingung spezifiziert, wann eine Regel giiltig ist. Axiome
sind Regeln ohne Pramissen.

Eigenschaften werden in natiirlicher Semantik durch Beweise iiber den Aufbau von Ablei-
tungsbdumen nachgewiesen. Das setzt jedoch voraus, dafl ein Ableitungsbaum existiert. Fiir
Aussagen iiber die statische Semantik ist das auf jeden Fall gegeben. Natiirliche Semantik
wird auch zur Definition der dynamischen Semantik einer Programmiersprache eingesetzt
(PETTERSSON, 1995). Allerdings ergibt sich dann ein Problem mit nichtterminierenden Pro-
grammen. Nichtterminierende Berechnungsfolgen haben ndamlich keine Bedeutung, weil in die-
sem Fall kein Ableitungsbaum berechnet werden. Eine Art von Fixpunktoperator zur Definiti-
on beliebig langer Ableitungsbdume ist nicht vorhanden. Daher wird z. B. die Semantik einer
Schleife {iber schrittweises Ausrollen der Schleife definiert. Mit dieser selbstbeziiglichen Defini-
tion geht fiir nichtterminierende Schleifen jedoch die Kompositionalititseigenschaft verloren.

Beispiel 2.1 Die Semantik einer While-Schleife wiirde man in natiirlicher Semantik folgen-
dermaflen definieren:

(i) (S,s) — s, (while bdo S,s')y — s"
(while b do S, s) — s"

(17) (while b do S, s) — s if eval(b) = false

if eval(b) = true

3) Wir verwenden hier die Syntax aus (NIELSON und NIELSON, 1992).
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Diese Spezifikation definiert fiir die Schleife keine Semantik, wenn fiir ihre Pramisse, also im
Falle von eval(b) = true fiir die Schleife selbst, keine Ableitung gefunden werden kann. &

Ist die nichtterminierende Schleife Teil einer Anweisungsliste, dann hat auch die Anweisungs-
liste keine Semantik. Da die Semantik eines Programms iiblicherweise iiber Anweisungslisten
definiert wird, hat ein Programm mit einer nichtterminierenden Schleife {iberhaupt keine Se-
mantik. Das Terminierungsproblem ist kritisch, weil wir auch die Ubersetzung nichtterminie-
render Programme verifizieren wollen. Selbstbeziigliche Definitionen haben den zusitzlichen
Nachteil, dafl strukturelle Induktion als Beweisprinzip ausgeschlossen ist.

Strukturiert operationelle Semantik (SOS) wurde von PLOTKIN (1981) eingefiihrt. SOS be-
schreibt Semantik, indem die einzelnen Schritte einer Berechnung spezifiziert werden. Im Prin-
zip beschreibt eine SOS-Spezifikation ein Termersetzungssystem und eine Menge von Inferenz-
regeln, die genau den Kontext definieren, in dem ein Berechnungsschritt ausgefiihrt werden
kann. Es werden zwei Arten von Regeln unterschieden:

1. Die Berechnung terminiert, (S,s) = &', d.h., die Ausfilhrung von S endet in einem
Zustand s' oder

2. sie terminiert nicht, (S,s) = (S’,s’). Dann beschreibt (S’,s’) die noch verbleibende
Ausfiihrung?.

Die Berechnung der Semantik eines Programms entspricht der Anwendung von Termerset-
zungsregeln. Jeder Interpretationsschritt definiert einen neuen Term. SOS-Semantiken sind
kompositionell, Probleme mit selbstbeziiglichen Regeln, wie bei natiirlicher Semantik, kénnen
nicht auftreten. Der Mechanismus beschreibt eine ,small step“ Semantik, weil jede Berechnung
einen kleinen Schritt zum Ziel darstellt. Die Beschreibung nichtterminierender Programme
stellt bei diesem Berechungsmodell kein Problem dar, weil jeder einzelne Berechnungsschritt
beschrieben wird. Die anwendbare Beweistechnik ist Induktion iiber die Anzahl der Berech-
nungsschritte. Allerdings kann man auch strukturell argumentieren, da die Definition der Se-
mantik sehr stark die Struktur der Programmiersprache nutzt. Voraussetzung ist ein Vorliegen
von Programmen als Term.

2.2.3 Abstrakte Zustandsmaschinen

Abstrakte Zustandsmaschinen (Abstract State Machine, ASM) wurden von GUREVICH (1995,
1997) vorgeschlagen und beschreiben Semantiken operationell durch Definition eines abstrak-
ten Interpreters. Die zugrundeliegenden Konzepte sind aus der Mathematik iibernommen:

e Zustinde sind statische Algebren iiber einer Signatur >,

e Zustandsiibergangsrelationen werden durch Regeln definiert, welche die Interpretation
der Funktionen aus ¥ dndern und

e cine Menge ausgezeichneter Zustdnde beschreibt die Initialzustdnde der Ausfiihrung.

ASMs definieren ebenfalls eine ,small step“-Semantik. Die Semantik eines Programms wird
durch eine Folge von Zustdnden beschrieben, die bei der abstrakten Ausfithrung des Pro-
gramms auftreten. Machbarkeitsstudien zeigen, dafl ASMs zur Spezifikation der kompletten
Semantik imperativer Programmiersprachen wie C und C++ (GUREVICH und HUGGINS,
1993; WALLACE, 1994), OBERON (KUTTER und PIERANTONIO, 1997a) oder JAVA (BORGER

4) Diese Beschreibung einer Ausfiihrung nennt man auch Continuation Passing Style (CPS)
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und SCHULTE, 1998c) geeignet sind. Dabei wurden die kompletten Sprachen ohne vereinfa-
chende Annahmen beschrieben, was nicht selbstverstindlich ist, wenn man z. B. die Arbeiten
mit denotationeller Semantik betrachtet.

Die existierenden Sprachspezifikationen definieren Interpreter mit einem abstrakten Be-
fehlszdhler ct, der bei der Ausfiihrung eines Programms entsprechend dem Steuerflul wei-
tergeschaltet wird. Bei der Ausfiihrung eines Kommandos wird die Interpretation bestimmter
Funktionen der ASM veréindert. Diese Zustandsinderung ist durch eine Regel beschrieben,
die damit die operationelle Semantik eines Kommando festlegt. Zum Beispiel wiirde man eine
Schleife durch folgende Regel fiir das While-Kommando definieren, das dariiber entscheidet,
ob die Schleife beendet ist oder ob der Schleifenrumpf noch einmal ausgefiihrt wird.

if ¢t = While then
if value(ct, condition) = true then
ct := truetask(ct)
else
ct := falsetask(ct)
endif
endif

Diese Regel besagt, dafi in Abhéngigkeit der aktuellen Interpretation von value(ct, condition)
der abstrakte Befehlszidhler verandert wird. Die Steuerfluflinformation, die definiert, daf} true-
task(ct) dem ersten Kommando der Schleife entspricht und die Interpretation von falsetask(ct)
das nachfolgende Kommando der Schleife ist, gehort zur statischen Semantik. Mit dieser Defi-
nition gibt es keine Probleme mit nichtterminierenden Berechnungen, da bei der Interpretation
nur jeweils ganz lokal entschieden wird, welche Zustandsdnderungen durchgefiihrt werden.

Eigenschaften iiber ASMs werden durch Induktionsbeweise iiber der Anzahl der Zu-
standsiibergéinge bewiesen. Die Korrektheit von Ubersetzungen wird durch Simulationsbe-
weise, wie in der Berechenbarkeits- und Komplexititstheorie, gezeigt. Ubersetzungen konnen
auch durch Verfeinerung korrekt erzeugt werden. Allerdings definiert der ASM-Formalismus
keinen festen Verfeinerungsbegriff.

In Zusammenhang mit der Spezifikation von Programmiersprachen wurden Montages
(KuTTER und PIERANTONIO, 1997b) als eine graphische Notation fiir spezielle abstrakte
Zustandsmaschinen entwickelt. Mit Montages konnen komplette Programmiersprachen mit
konkreter Syntax, statischer und dynamischer Semantik spezifiziert werden. Eine Montages-
Spezifikation definiert fiir einen konkreten Strukturbaum zwei abstrakte Zustandsmaschinen.
Die erste Maschine beschreibt im Prinzip die semantische Analyse. Sie weist Programme
zuriick, die nicht wohlgeformt im Sinne der statischen Semantik sind, und berechnet den Initi-
alzustand der zweiten abstrakten Zustandsmaschine. Diese definiert die dynamische Semantik
der Sprache durch einen Interpretierer fiir konkrete Strukturbdume. Montages ermdglichen
die strukturelle Definition der operationellen Semantik von Programmiersprachen. Diese Spe-
zifikation ist modular anhand der kontextfreien Syntax der Sprache aufgebaut. Ein Problem
von Montages liegt in der Definition der statischen Semantik. Die abstrakte Zustandsmaschi-
ne, welche die statische Semantik festlegt, ist mit einer Links-Rechts-Tiefensuche iiber dem
konkreten Strukturbaum definiert. Allerdings ist die statische Semantik imperativer Sprachen
normalerweise nicht in einem einzigen Durchlauf berechenbar, weil z. B. die Benutzung von
Variablen vor ihrer Definition erlaubt ist. Dann kann es passieren, dafl die Namensanalyse im
Moment der Verwendung keine Informationen iiber eine Variable hat. Montages 16sen dieses

30



Vi didtAdaV A vaddiddVULAV AL VW VA4 WividisatA4aaULdan

Problem durch zusétzliche Anforderungen an Programme oder verlagern die Auflosung in die
dynamische Semantik.

2.2.4 Bewertung der Formalismen zur Spezifikation von Semantik

Denotationelle Semantiken sind gut geeignet, um Aussagen iiber Eigenschaften von impera-
tiven Quellprogrammen nachzuweisen. Die strukturelle Definition der Semantik ist geeignet
fiir Quellsprachen, aber Kontextinformation, die sich nicht einfach {iber der Struktur defi-
nieren 148t ist problematisch. Daher sind denotationelle Semantiken nicht zur Definition von
Zwischen- und Zielsprachen geeignet. Aulerdem sind die Spezifikationen nicht modular und
nur schwer wiederverwendbar. Fiir unseren Zweck ist denotationelle Semantik daher nicht die
richtige Technik zur Spezifikation von Programmiersprachen.

Natiirliche Semantik eignet sich sehr gut zur Spezifikation von Typsystemen und stati-
scher Semantik. Es kénnen semantische Analysierer und Typiiberpriifer generiert werden
(PETTERSSON, 1995). Eine Erweiterung zur Spezifikation der statischen Semantik objekt-
orientierter Programmiersprachen stellen mehrsortige natiirliche Semantiken dar (GLESNER,
1999). Fiir die Spezifikation von Zwischensprachen ist eine , big step“ Semantik aus den glei-
chen Griinden wie denotationelle Semantiken nicht geeignet. Die verzahnte Ausfiihrung par-
alleler Berechnungen® 148t sich aufgrund der , big step“ Eigenschaft nur schwer beschreiben,
da die Semantik eines Konstrukts aus atomaren Teilen abgeleitet wird. Das ist problema-
tisch, wenn z. B. die Semantik der Ausdrucksberechnung besagt, dal Teilausdriicke nicht nur
komplett und sequentiell, sondern auch verzahnt berechnet werden diirfen. Ebenso kann ei-
ne indeterministische Ausfiihrungsfolge nur durch Aufzéhlung aller Moglichkeiten modelliert
werden Die Bedeutung nichtterminierender Programme kann mit der beschriebenen Variante
nicht spezifiziert werden.

Mit strukturiert operationeller Semantik 148t sich die dynamische Semantik von Quellsprachen
gut beschreiben. Bei der Beschreibung von Zwischensprachen macht die starke Abhéngigkeit
von der Struktur Probleme. Ein weiteres Problem in Zusammenhang mit der semantikbasier-
ten Konstruktion von Ubersetzern ist, daf§ Semantikbeschreibung und Programm in dieser Art
von Semantiken vermischt sind. Wir sind jedoch an einer klaren Trennung von Interpretation
und Programm interessiert, da der Ubersetzer selbst nur auf dem Programm arbeitet. Die Mo-
dellierung indeterministischer Auswertungsfolgen kann durch Aufzihlung aller Moglichkeiten
modelliert werden. Allerdings kann damit nicht die beliebige Verzahnung von Berechnungen
spezifiziert werden.

ASMs basieren auf einfachen mathematischen Konzepten und die operationelle Sicht kommt
dem intuitiven Verstédndnis des Informatikers entgegen. Durch die freie Wahl der Algebren, die
den Zustand beschreiben, erlaubt die Methode die Definition beliebiger Abstraktionsebenen.
Unendliche Ausfiihrungen stellen genausowenig ein Problem dar, wie die Modellierung von
Indeterminismus. Ein Vorwurf, der ASMs immer wieder gemacht wird ist, dafl die Spezifika-
tionen sehr maschinennah sind. Alle Semantikspezifikationen fiihren einen Befehlszéhler ein
und jeder Zustandsiibergang dndert diesen Befehlszihler und den Speicher. Aus genau diesem
Grund sind ASMs fiir die Definition von Zwischen- und Zielsprachen sehr geeignet, einen Ein-
druck geben z.B. (GAUL ET AL., 1995; GAUL und ZIMMERMANN, 1995). Ein Nachteil von
ASMs und Montages ist, dafl der Formalismus zu viele Freiheiten erlaubt und die Syntax kaum
eingeschrankt ist. Das hat zur Folge, dal zwei unabhingig von einander erstellte Spezifikatio-

5) Man nennt dies auch interleaving.
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nen fiir dieselbe Sprache normalerweise syntaktisch nicht gleich sind. Semantische Gleichheit
driickt sich nicht durch strukturelle Gleichheit aus. Fiir die Definition von Transformationsre-
geln ist es jedoch ein Entwurfskriterium, dafl gleiche semantische Dinge auch auf das gleiche
syntaktische Konzept abgebildet werden. Dieses Kriterium findet auch schon in der Analy-
sephase Anwendung, wo z. B. unterschiedliche syntaktische Reprisentationen fiir Integers auf
den gleichen Knotentyp abgebildet werden.

Nichtsdestotrotz erfiillen abstrakte Zustandsmaschinen zusammen mit Montages einen Grof}-
teil unserer Anforderungen und sind daher die formale Basis fiir unseren Ansatz zur Definition
von Programmiersprachsemantiken. Die Probleme von Montages bei der Definition statischer
Semantik kénnen wir durch eine alternative Semantik auf der Basis von Attributgrammatiken
beheben. Wir geben eine formale Definition in Zusammenhang mit der formalen Beschreibung
von ASMs in Kapitel 4 an. Die Freiheiten von ASMs, die oft erwiinscht sind, in unserem Kon-
text aber hindern, schrinken wir durch eine speziell auf unser Anwendungsgebiet ausgelegte
Semantikbeschreibungssprache ein. Wir definieren diese Einschrinkung in Form der Sprache
AL in Kapitel 5.

2.3 Verifizierte Konstruktion eines Ubersetzers

Fiir die Konstruktion eines korrekten Ubersetzers verwenden wir die von CHIRICA und MAR-
TIN (1986) vorgeschlagene Aufteilung der Aufgabe. Zum formalen Nachweis der Korrektheit
einer Ubersetzung® geht man wie folgt vor.

1. Formale Definition der Semantik der Quell- und Zielsprache und Validierung der Spezi-
fikation.

2. Spezifikation der Transformation.

3. Verifikation der Transformation gegeniiber den Semantiken der beteiligten Sprachen
durch Nachweis der Verhaltensgleichheit von Quell- und resultierenden Zielsprachpro-
grammen.

4. Implementierung der Transformation.

5. Verifikation der Implementierung gegeniiber der Transformationsspezifikation und der
Semantik der Implementierungssprache.

Diese Struktur hat sich unter anderem auch im Verifiz-Projekt zur Konstruktion korrekter
Ubersetzer (DFG-Nummer: GO323/3-3) erfolgreich bewihrt (GOERIGK ET AL., 1996, 1998b).

Wir setzen fiir die Konstruktion voraus, dafl die Hardware die formale Semantik der Zielmaschi-
ne korrekt implementiert und daf§ Betriebssystemaufrufe, z. B. zur Ein-/Ausgabe von Daten,
korrekt implementiert sind. Die Korrektheit eines Ubersetzers sagt nichts iiber die Korrektheit
von Quellprogrammen aus. Der Nachweis, daf} ein Quellprogramm die intendierte Semantik
bzw. eine gegebene Spezifikation korrekt implementiert, ist die Aufgabe des Programmierers.

Um eine Ubersetzung der Quell- in die Zielsprache korrekt zu definieren, gibt es zwei unter-
schiedliche Ansétze.

6) Mit ,formal“ meinen wir formal im mathematischen Sinne. Will man Werkzeuge zur Verifikation einsetzen,
dann bedeutet formal jedoch maschinell verarbeitbar.
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e Verfeinerung der Semantikspezifikation der Quellsprache bis hin zur Semantik der Ziel-
sprache und Nachweis, daf jeder Verfeinerungsschritt korrekt ist.

e Sperzifikation einer Ubersetzung C der Quell- in die Zielsprache und dann der Nachweis,
daf} die erzeugten Zielprogramme die Semantik der Quellprogramme beschreiben.

Der Verfeinerungsansatz ist aus Verifikationssicht geschickt, da man existierende Verfeine-
rungstheorien nutzen kann. Allerdings werden diese Verfeinerungen unter Verifikationsgesichts-
punkten definiert und haben nichts oder nur wenig mit den Transformationsschritten zu tun,
die in einem traditionell konstruierten Ubersetzer ausgefiihrt werden. Die Struktur der entste-
henden Ubersetzer ist monolithisch. Das schlieft Optimierungen aus, die Codeumordnungen
ausnutzen. Da mit diesem Ansatz kein effizienter Maschinencode erzeugt werden kann, gehen
wir auch nicht weiter darauf ein.

Der zweite Alternative orientiert sich am Bau unverifizierter Ubersetzer und ist die Methode
der Wahl. Sie erlaubt die Einfiihrung von Zwischensprachen und es entstehen Ubersetzer, die
von der Struktur identisch mit unverifizierten Ubersetzern sind, die Optimierungen erlauben
und daher die Erzeugung effizienten Maschinencodes nicht ausschlieflen.

Die Implementierung der Ubersetzungsspezifikation in einer héheren Implementierungsspra-
che und die Verifikation der Implementierung gegeniiber der Spezifikation mit Techniken der
Programmverifikation schlielen den Prozess ab. Diese Aufgabe ist zwar gut verstanden, aber
nichtsdestotrotz aufwendig und fehleranfillig, vor allem, wenn man bedenkt, daf} es sich bei
Ubersetzern um sehr groffe Programme handelt.

Fiir die Verifikation der Ubersetzung bendtigt man einen exakten Korrektheitsbegriff, den
wir im néchsten Abschnitt einfiihren. Anschlieflend stellen wir die prinzipiellen Techniken
zur Verifikation der Transformationsspezifikation und zur korrekten Implementierung dieser
Spezifikation vor.

2.3.1 Ein praktikabler Korrektheitsbegriff

Der Korrektheitsbegriff fiir Ubersetzungen ist fiir die Definition realistischer Ubersetzer essen-
tiell. Er mufl die Definition von Optimierungen erlauben, fiir indeterministische Programme
geeignet sein und auch Ressourcenbeschrinkungen beriicksichtigen.

Die Ausfiihrung eines Programms kann durch die Ausfiithrung eines anderen Programms ersetzt
werden, wenn beide die gleichen Resultate erzielen. Wir sagen dann, dafl beide Programme das
gleiche Verhalten zeigen. Realzeiteigenschaften werden von uns dabei nicht beriicksichtigt. Die
Ausfiihrung eines Programms kann durch eine Folge von Zusténden qq, q1, ¢2, ... beschrieben
werden, die in einem Initialzustand ¢g beginnt. Der Zustandsraum setzt sich fiir ein Programm
7 einer Quellsprache ()S aus den Variablen, den Konstanten, den Objekten usw. zusammen, die
das Programm erzeugt und auf die es zugreift. Fiir ein Zielprogramm 7’ einer Maschinensprache
ZS besteht der Zustandsraum aus den Registern des Prozessors und dem Speicher der wihrend
der Programmausfiihrung zugegriffen wird. Der Zustandsraum héngt in beiden Fillen von der
Eingabe und einem moglicherweise indeterministischen Verhalten ab.

In ausgezeichneten Zustinden der Ausfiihrungsfolge findet eine Kommunikation mit der Um-
gebung eines Programms statt. Dabei werden Daten ein- oder ausgegeben. Ein aulenstehender
Betrachter kann zwei unterschiedliche Ausfiihrungen von Programmen nicht unterscheiden, so-
lange er immer die gleiche Interaktion mit der Umwelt beobachtet. Das bedeutet aber, dafl
die Details der Berechnungen fiir einen Betrachter nicht von Interesse sind und sich beliebig
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unterscheiden diirfen. Wir kénnen daher die Programmausfiihrung durch die entsprechende
Folge beobachtbarer Zustinde abstrahieren, die das beobachtbare Verhalten beschreiben. Fiir
ein korrekt tibersetztes Programm 7’ verlangen wir nur, dafl es exakt das beobachtbare Ver-
halten des urspriinglichen Programms 7 nachbildet (simuliert). Speziell kénnen damit auch
Ubersetzungen als korrekt nachgewiesen werden, die Codeumordnungen machen, wie sie in
optimierenden Ubersetzern vorkommen. Ein Zielprogramm darf auch nicht mehr beobachtba-
res Verhalten zeigen als das Quellprogramm, da sonst Trojanische Pferde eingefiihrt werden
kénnten, die Dritte iiber die Ausfiihrungen eines Programms informieren oder sonstiges un-
erwiinschtes Verhalten verursachen (HOFFMANN, 1998).

Ein Quell- und ein Zielprogramm mit gleichem beobachtbaren Verhalten durchlaufen eine Rei-
he von beobachtbaren Zustdnden. Zwischen entsprechenden Zustinden ¢ und ¢’ muf es eine
eineindeutige Relation p geben, die die beobachtbaren Teile des Zustandsraums der Quelle
und des Ziels bzw. ihre Werte in Beziehung setzt, sieche Abb. 2.1. Indem wir diese Relation

Quelle

Ziel
Abbildung 2.1: In Beziehung stehende beobachtbare Zustédnde

p angeben und damit einen Simulationsbeweis fiihren, wie er aus der Komplexitits- und Be-
rechenbarkeitstheorie bekannt ist (VAN LEEUWEN, 1990; SCHONING, 1995), weisen wir nach,
daf} ein Zielprogramm 7’ das beobachtbare Verhalten eines Quellprogramms 7 simuliert. Der
Nachweis ist leicht zu fiihren, falls ein Programm 7 einen Algorithmus implementiert, der nach
einer bestimmten Anzahl von Berechnungsschritten terminiert und dann die Resultate fiir eine
bestimmte Eingabe ausgibt. In diesem Fall sind nur der Initialzustand und der Finalzustand
beobachtbar und die Relation p ist leicht zu definieren. Allerdings kénnen sequentielle reak-
tive Programme unendlich viele beobachtbare Zustdnde durchlaufen, die betrachtet werden
miissen. Dann ist die Definition der Relation p komplizierter.

Da wir imperative Programme betrachten, miissen wir zuséitzlich Indeterminismus in Betracht
ziehen. Bei der Ausfiihrung eines Quellprogramms 7 kann indeterministisch ein erlaubter Be-
rechnungspfad qg, ¢1, ... ausgewéhlt werden. In diesem Fall kann sich der Ubersetzer beliebig
entscheiden, welche Berechnungsfolge er implementiert. Der Indeterminismus braucht im Ziel-
programm nicht mehr enthalten sein. Fiir das Zielprogramm 7’ verlangen wir daher nur, dafl
seine Ausfithrungsfolge ¢, ¢}, ... das gleiche beobachtbare Verhalten zeigt, wie eine erlaubte
Berechnungsfolge des Quellprogramms. Zeigt andererseits das Zielprogramm 7’ ein indetermi-
nistisches Verhalten, dann muf} dieser Indeterminismus auch im Quellprogramm vorkommen.
Wir betrachten nur indeterministisches Verhalten auf der Ebene beobachtbarer Zustéinde.

Da wir realistische Ubersetzer bauen wollen, muf unser Korrektheitsbegriff auch die Ressour-
cenbeschréinkungen von Zielmaschinen beriicksichtigen. Wir erlauben, daf§ ein Zielsprachpro-
gramm mit einem Fehler wegen Ressourcenbeschrinkungen terminieren darf, auch wenn das
Quellprogramm fehlerfrei 1duft. Ein Ressourcenfehler liegt zum Beispiel vor, wenn der Spei-
cher wihrend der Ausfiihrung iiberlauft. Ist es nicht moglich die Genauigkeit der Arithmetik
der Quellsprache auf der Zielmaschine nachzubilden, dann ist dies auch ein Ressourcenfeh-
ler. Allerdings mufl der Programmierer oder der Benutzer sicherstellen, dafl Eingaben oder
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Berechnungen bestimmte Eigenschaften erfiillen, um unerwiinschtes Verhalten aufgrund von
Rundungsfehlern oder sonstigen Bereichsverletzungen zu vermeiden. Der Ubersetzer kann fiir
solche Fehler nicht verantwortlich gemacht werden.

Definition 2.1 (Korrekte Ubersetzung) )
Ein Zielprogramm 7' ist genau dann eine korrekte Ubersetzung eines Quellprogramms m, wenn
fiir alle erlaubten Eingaben einer der folgenden Fille gilt:

1. Zu jeder Folge beobachtbarer Zustinde q,q,q5,--- ,q, von 7', die requldr terminiert,
gibt es eine Berechnungsfolge qo, q1,q, ... ,qx von ™ mit ¢; p q; fir 0 <i <k.

2. Zu jeder nicht terminierenden Folge beobachtbarer Zustinde qg,q), g, - .. von @' gibt es
eine Berechnungsfolge qo, q1, qa, ... von m mit ¢; p q, fir alle i.

3. Zu jeder Folge beobachtbarer Zustinde qq, qy,qy, - - - , @y, von @, die mit einem Ressour-
cenfehler terminiert, gibt es eine Berechnungsfolge qo, q1,42, - .. ,qk, ... von ™ mit g; p q;
fiir 0 <i < k.

Bemerkung: Die Definition korrekter Ubersetzung ist absichtlich partiell, weil wir die Forde-
rung nach totaler Korrektheit eines Ubersetzers fiir nicht erfiillbar halten. C-Programme mit
10%° Zeilen kénnen zwar theoretisch korrekt iibersetzt werden, aber in der Praxis scheitert die
Ubersetzung, weil die vorhandenen Betriebsmittel nicht ausreichen. Mit obiger Definition ist
ein Ubersetzer, der alle Programme mit der Meldung ,, wegen beschriinkter Betriebsmittel nicht
iibersetzbar “ zuriickweist, im mathematischen Sinne korrekt. Natiirlich ist dieser Ubersetzer
v6llig unbrauchbar und das Ziel ist es, einen Ubersetzer zu konstruieren, der maglichst viele
Programme korrekt iibersetzt. &

Entsprechend der Aufteilung in Spezifikation und Implementierung der Transformation aus
dem vorigen Abschnitt zerfillt die Verifikation der Ubersetzung in zwei Teile: die Verifikation
der Ubersetzungsspezifikation und die Verifikation der Implementierung dieser Spezifikation.
Abbildung 2.2 veranschaulicht den Begriff der Korrektheit der Spezifikation und der Korrekt-
heit der Implementierung. Die Ubersetzungsspezifikation ist korrekt, wenn das linke Diagramm
kommutiert.

Syntaz-QS SemDef, Semantik- QS Syntaz-QS RULEN Repr.-QS
Trafo-Spez. l TP Trafo-Spez. J l Trafo-Impl.
Syntaz-ZS SemDel - Semantik-ZS Syntax-ZS Jergteich Repr.-ZS

Abbildung 2.2: Korrektheit von Ubersetzungsspezifikation und Ubersetzungsimplementierung

Der hier beschriebene Korrektheitsbegriff wird so auch im Verifix-Projekt verwendet. Ei-
ne ausfiithrliche Abhandlung zu praktisch relevanter Ubersetzungskorrektheit findet man in
(Goos und ZIMMERMANN, 1999) und (GOERIGK ET AL., 1996). Die fiir diese Arbeit giiltige
formale Definition von Ubersetzungskorrektheit auf der Basis von Ausfithrungsfolgen abstrak-
ter Zustandsmaschinen geben wir in Kapitel 6 an.

2.3.2 Verifikation der Ubersetzungsspezifikation

Die Korrektheitsbeweise fiir Ubersetzungen kénnen sehr komplex werden. Modularisierung
verringert die Komplexitit der Einzelbeweise und erlaubt den Einsatz von Werkzeugen zum
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Beweisen bzw. zur Beweisiiberpriifung. Fiir die Zerlegung des Korrektheitsbeweises haben wir
zwei Moglichkeiten:

1. Wir fithren zusétzliche Zwischensprachen ein und kénnen dann gezielt einzelne Aspekte
iibersetzen und die Transformation verifizieren. Wir nennen diese Technik vertikale
Komposition.

2. Fiir die zweite Moglichkeit betrachten wir die Ausfithrungsebene von Programmen. Seien
71 und 7y Teilprogramme der Quellsprache, die korrekt in 7} bzw. 7} {ibersetzt werden.
Dann ist auch 7}; 7, eine korrekte Ubersetzung der sequentiellen Ausfithrung von 7y ; ms.
Diese Art der Komposition bezeichnen wir als horizontale Komposition.

Abbildung 2.3 veranschaulicht horizontale und vertikale Komposition auf der Ebene von Zu-
standstransformationen. Dabei sind ¢; Zustdnde, die bei der Ausfilhrung von Programmen
auftreten. Die p; setzen Zustéinde von Quelle und Ziel in Relation und induzieren damit die Si-
mulation von Verhalten. Vertikale Komposition definiert aus Verifikationsgriinden zusitzliche

[7:]gs [72]os
@1 €Qos —— 1 € Qgs —— ¢ € Qs

mT plT plT
[ 1es (% 1z,
P@EQRQzr —— ¢ EQzr —— ¢4 € Quzr

ﬂzT ﬂzT
(7 ]zs

3 € Qzs —— ¢5 € Qzs

Abbildung 2.3: Vertikale und horizontale Komposition von Ubersetzungen

Ubersetzungsschritte nur zu dem Zweck, den Beweis einfacher zu gestalten bzw. bestimmte
Aspekte einzeln betrachten zu kénnen. In der konkreten Implementierung eines Ubersetzers
koénnen diese Ubersetzungen zusammen mit anderen Ubersetzungen ausgefiihrt werden. Aller-
dings mufl dann nachgewiesen werden, daf} sich die separate und die integrierte Ausfiihrung
gleich verhalten. Es ist zu zeigen, daf die betreffenden Ubersetzungen orthogonal sind. Hori-
zontale Dekomposition bedeutet die Zerlegung einer Folge von Zustandsiibergéingen in Teilfol-
gen, die die Semantik von einzelnen Sprachkonzepten der Sprache reprisentieren.

Die Korrektheit der Ubersetzung einzelner Sprachkonzepte hingt von der Definition des je-
weiligen Sprachkonzepts und der entsprechenden Transformation ab. Reihenfolgebedingungen
und Kontexte ergeben sich, wenn es Abhingigkeiten zwischen Ubersetzungen bzw. zwischen
den iibersetzten Konzepten gibt. Die Ubersetzung kann sich an der Struktur der Semantik
orientieren, das ist jedoch nicht zwingend. Es gibt zusétzliche Moglichkeiten:

1. Die Transformation fiihrt Optimierungen durch. Dabei werden unter Umstidnden
Teilbdume eliminiert oder umgruppiert und dadurch die Struktur veréndert.

2. Die Transformation macht implizite Fallunterscheidungen der Semantik explizit und er-
weitert dabei die urspriingliche Struktur um zusétzliche Alternativen.

3. Die Transformation zerstort die Struktur, indem Teilbdume durch Kombinationen von
spezialisierten Mustern ersetzt werden.

Die Definition der Quellsprachsemantik und die Definition von Ubersetzungen bestimmen die
Techniken fiir Korrektheitsbeweise. Ist die Semantik durch Komposition iiber den Semantiken
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von Teiltermen definiert, dann bietet es sich an, Korrektheit durch strukturelle Induktion
iiber den Aufbau der Terme nachzuweisen. Ist die Semantik einer Quellsprache operationell
durch eine Interpretation iiber Termen in beliebigen Kontexten definiert, dann eignet sich ein
Korrektheitsbeweis durch Induktion iiber die Anzahl der Zustandsiibergiinge der abstrakten
Maschine.

Die Tatsache, da unser Ansatz an die klassische Ubersetzerarchitektur angelehnt ist (WAITE
und Goos, 1984; AHO ET AL., 1986) erlaubt die Anwendung existierender Datentypen
und Ubersetzungstechniken, wie z.B. Definitionstabelle und Termersetzungen, sowie die
Einfiihrung zusétzlicher Zwischensprachen ZR;, ZR,,.... Die Konstruktion kann auf jeden
Teiliibersetzungsschritt ZR; — ZR;., angewendet werden. Daf} diese vertikale Komposition
von Ubersetzungen nicht die globale Korrektheitsaussage zerstort, ergibt sich aus der Transi-
tivitdtseigenschaft von Verhaltensgleichheit.

Satz 2.2

Gegeben seien die Sprachen Ly, Ly und Ls. Ist Cy eine korrekte Ubersetzung von L1 nach Ly und
tibersetzt Co Lo korrekt in Ly dann ergibt die Komposition Cy o Cq einen korrekten Ubersetzer
von L; nach Ls.

Beweis C; ist eine korrekte Ubersetzung der Sprache L, in die Sprache L,, wenn es ent-
sprechend Definition 2.1 zu jedem Programm 7 € L; eine Relation p; gibt, die beobachtbare
Zustandsiibergangsfolgen von Ci(m) € L, mit den beobachtbaren Zustandsiibergangsfolgen
von 7 in Beziehung setzt. Fiir die Ubersetzung C, gibt es eine entsprechende Relation p,. Die
Simulation beobachtbaren Verhaltens ist transitiv. Daher definiert p; o p; eine Simulationsbe-
ziehung zwischen Programmen 7’ = C5(Cy (7)) € L3 und den entsprechenden Quellprogrammen
m € L. &

Die Einfiithrung beliebiger Zwischensprachen ist sowohl unter Beweisgesichtspunkten, als auch
unter Effizienzgesichtspunkten von Bedeutung. Einerseits kénnen wir Ubersetzungsschritte be-
liebig klein wihlen und dadurch die Komplexitit der Einzelbeweise reduzieren, andererseits
kénnen wir Zwischenreprisentationen einfiithren, die fiir die Erzeugung effizienten Maschinen-
codes oder fiir Optimierungen benotigt werden. Eine weitere Modularisierung der Beweise
ergibt sich, wenn wir die Teile der Ausfithrung von Programmen betrachten und die Uberset-
zung einzelner Anweisungen verifizieren.

2.3.3 Korrekte Implementierung

Fiir die korrekte Implementierung der Ubersetzungsspezifikation C in einer hheren Imple-
mentierungssprache £ gibt es mehrere Moglichkeiten.

e FEine Implementierung von Hand mufl man gegeniiber der Spezifikation mit Pro-
grammverifikationstechniken, vgl. HOARE (1969); DIJKSTRA (1976), als korrekt bewei-
sen. Zur Verifikation ben6tigt man einen Semantikkalkiil fiir die Implementierungsspra-
che L.

e Programmpriifung ist ein alternativer Ansatz, der zu einem korrekten Ergebnis der
Ubersetzung fiihrt. Die grundlegende Idee dazu stammt von BLum und KANNAN (1989).
Anstatt die Korrektheit der Transformationsimplementierung zu verifizieren, iiberpriift
man Eigenschaften des Ergebnisses, die hinreichend fiir die Korrektheit der Transforma-
tion sind. Kann der Uberpriifer, der verifiziert sein muf}, diese Eigenschaft nicht nach-
weisen, dann wird das Zielprogramm zuriickgewiesen.
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Mit Hilfe der Programmpriifung kann nur die partielle Korrektheit eines Ubersetzers ge-
zeigt werden. Allerdings ist das durchaus legal, da jeder existierende Ubersetzer nur eine
Teilmenge der theoretisch beschreibbaren Programme iibersetzen kann, siehe auch die
Bemerkung auf S. 35. Das Verfahren kann immer dann sinnvoll eingesetzt werden, wenn
die Verifikation des Algorithmus schwieriger bzw. wesentlich aufwendiger ist als die Veri-
fikation der Uberpriifung von Korrektheitseigenschaften. Speziell im Ubersetzerbau, wo
hocheffiziente und komplexe Algorithmen eingesetzt und Optimierungen durchgefiihrt
werden, bringt dieser Ansatz Vorteile. Aufierdem, existiert ein verifizierter Uberpriifer,
dann konnen sogar Algorithmen und ihre Implementierungen einfach ausgetauscht wer-
den, ohne da8 die Korrektheit des Ubersetzers neu gezeigt werden mus.

PNUELI ET AL. (1998) betrachten reaktive Systeme und stellen durch Uberpriifung die
korrekte Ubersetzung von endlichen Automaten sicher. Allerdings bestehen die betrach-
teten Programme, bedingt durch die Anwendung, aus einer einzelnen Schleife, die ei-
ne Funktion von Ein- in Ausgaben implementiert. Das System berechnet automatisch
Constraints an den Schleifenrumpf und priift, ob diese eingehalten werden. In (HEBERLE
ET AL., 1999) benutzen wir den Programmpriifungsansatz, um die Korrektheit der Ana-
lysephase eines Ubersetzers zu garantieren. Diese Anwendung ist zusitzlich interessant,
weil wir durch die Priifung des Resultats erst in der Lage sind, die Korrektheit der
Analysephase zu definieren. GOERIGK ET AL. (1998a) beschreiben die Uberpriifung des
Ergebnisses der Codeerzeugungsphase und legen damit den Grundstein einer Genera-
tortechnik fiir korrekte Ubersetzer-Backends. NECULA und LEE (1998) verbessern die
Qualitit ihres Ubersetzers, indem sie automatisch notwendige Bedingungen fiir die Kor-
rektheit von Assemblerprogrammen, z. B. Typsicherheit und Speichersicherheit, iiber-
priifen. Allerdings liegt diesen Korrektheitsaussagen keine formale Semantik, sondern
nur die Erfahrung des Ubersetzerbauers zugrunde. Der wichtigste Unterschied zum Pro-
grammpriifungsansatz ist jedoch, dafl dort hinreichende Bedingungen fiir die Korrektheit
des Ergebnisses garantiert werden.

e Generatoren zur Implementierung von Transformationsspezifikationen sind der am
weitesten automatisierte Ansatz. Ist der Generator als korrekt nachgewiesen und die
angegebene Spezifikation der Transformation ebenfalls, dann ist auch die erzeugte Im-
plementierung der Transformation korrekt. Kritisch bei diesem Ansatz ist jedoch die
Korrektheit des Generators, der selbst wieder ein komplexes Softwaresystem darstellt
und nicht so einfach zu verifizieren ist. Eine vielversprechende Idee ist die Kombinati-
on von Generatoren und Programmpriifern, vgl. (HEBERLE ET AL., 1999) und (GAUL
ET AL., 1999).

Die Einfiihrung einer allgemeinen Schnittstelle zwischen Quell- und Zielsprachen reduziert
den Verifikationsaufwand fiir die Implementierung zusitzlich. Anstatt n % m Ubersetzer fiir n
Quell- und m Zwischensprachen zu erzeugen, mufl man nur n quellsprachabhiingige und m ziel-
sprachabhingige Ubersetzer implementieren, die iiber die gemeinsame Schnittstelle kombiniert
werden.

Die traditionelle Architektur von Ubersetzern, von der wir wissen, wie sie effizient implemen-
tiert werden kann, gibt weitere Anforderungen an die Implementierung vor. Zum Beispiel wird
iiblicherweise Namensinformation in einer Definitionstabelle abgelegt, die effizienten Zugriff
erlaubt. Desweiteren , weiff“ der versierte Ubersetzerbauer, welche Transformationen geschick-
terweise zusammen und in welcher Reihenfolge Ubersetzungen ausgefiihrt werden. Allerdings
steht die Effizienz der Ubersetzung fiir diese Arbeit erst an zweiter Stelle; Modularisierungs-
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und Korrektheitsfragen haben die hohere Prioritit. Die gemischte Ausfilhrung von Uberset-
zungen in der Implementierung sollte natiirlich durch die Konstruktion und durch Beriicksich-
tigung von Korrektheitsfragen nicht ausgeschlossen sein.

Jede Implementierung eines Ubersetzers in einer hoheren Programmiersprache £ setzt voraus,
daB auch ein korrekter Ubersetzer fiir £ existiert. Das bedeutet aber, da man am Anfang einen
initialen korrekten Ubersetzer benotigt, der bis hinunter zum Maschinencode verifiziert ist.
Diesen Ubersetzer verifiziert in einer héheren Programmiersprache zu implementieren fiihrt,
ebenso wie die verifizierte Implementierung in Assembler, zu einem Zirkelschluf. Die Verifi-
kation einer Maschinencodeimplementierung scheitert am Aufwand und an der Fehleranfillig-
keit. Als einzig gangbarer Weg verbleibt die Verwendung eines unverifizierten Ubersetzers mit
zusitzlicher Uberpriifung des Ergebnisses von Hand.

Dieses Problem wird im Rahmen des Verifix-Projekts behandelt (DoOLD ET AL., 1996b). Aus
einer verifizierten Ubersetzungsspezifikation wird durch Verfeinerung eine korrekte Implemen-
tierung in einer Hochsprache abgeleitet, die dann unverifiziert in Maschinensprache iibersetzt
wird. Mit einer speziellen Bootstrapping-Technik wird anschliefend ein korrekt in Maschi-
nensprache implementierter Ubersetzer erzeugt (HOFFMANN, 1998). Dabei werden, begin-
nend bei der Zielsprache und unter Benutzung mehrerer spezieller Zwischensprachen, kleine
Ubersetzungsschritte durch Inspektion des erzeugten Codes als mathematisch korrekt eingese-
hen. Dieses Vorgehen stellt eine Verschirfung der Codeinspektion dar, wie sie z. B. BALZERT
(1998) zur Qualitétssicherung verwendet. An der Universtitdt Kiel wurde auf diese Art ein
Ubersetzer konstruiert, der eine Untermenge von COMMONLISP korrekt in den Bindircode des
TRANSPUTERS iibersetzt. Aufbauend auf diesen initialen korrekten Ubersetzer konnen durch
Bootstrapping weitere Ubersetzer erzeugt werden.

2.4 Anforderungen an einen Lésungsansatz

Die Analyse in den vorigen Abschnitten versetzt uns in die Lage, einen Anforderungskatalog
aufzustellen, den ein Ansatz erfiillen muf}, um korrekte Ubersetzer zu konstruieren, die auch
effizienten Maschinencode erzeugen.

Anforderung 2.1 (Formale Semantik)
Die Spezifikationen der beteiligten Sprachen miissen formal sein.

Ohne formale Semantik kann nichts formal iiber die Korrektheit einer Ubersetzung ausgesagt
werden. Daher ist diese Anforderung essentiell.

Anforderung 2.2 (Adiquate Formalismen)
Einfache Formalisierung von Eigenschaften der beteiligten Sprachen.

Der Formalismus zur Semantikspezifikation mufl dafiir geeignet sein, sowohl indeterministi-
sche Ausfiihrungsfolgen, wie sie in imperativen Programmiersprachen vorkommen, z. B. bei
der Berechnung von Ausdriicken in ANSI-C, als auch die Beschreibung nichtterminierender
Programme, z. B. bei Steuerungssoftware, zu spezifizieren. Die Anwendung komplexer mathe-
matischer Theorien, wie z. B. Kategorientheorie in denotationeller Semantik, ist nicht addquat,
da vom Ubersetzerbauer, die notwendigen formalen Kenntnisse nicht erwartet werden kénnen.

Anforderung 2.3 (Durchgingigkeit der Formalismen)
Fiir die Spezifikation der Semantik sollte ein Formalismus durchgéingig verwendet werden.
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Wir wollen sowohl Quell-, als auch Zwischen- und Zielsprachen mit dem gleichen Formalismus
beschreiben. Das bedeutet, dal mit dem Formalismus auch die unterschiedlichen Konzep-
te der Sprachen formuliert werden konnen. Jeder Wechsel von Formalismen bedeutet eine
Schnittstelle im Prozef}, durch die zusétzliche Fehlerquellen eingefiihrt werden. Sind Quell-
und Zielsprache mit dem gleichen Formalismus spezifiziert, dann kénnen Beweise immer im
gleichen formalen Rahmen gefiihrt werden.

Anforderung 2.4 (Modularisierung der Ubersetzung und der Verifikation)
Die Ubersetzung und ihre Verifikation miissen zerlegbar sein und die Komplexitéit von Beweis-
schritten sollte so wihlbar sein, dal auch mechanische Beweisunterstiitzung moglich ist.

Die Modularisierung der Verifikation ist aus zwei Griinden wichtig. Erstens ist die Verifikation
der Ubersetzung von realen Programmiersprachen aus Komplexititsgriinden nicht in einem
Stiick moglich, und zweitens miissen sehr viele Eigenschaften nachgewiesen werden, die nicht
schwer, aber aufwendig zu verifizieren sind. Die Voraussetzung fiir eine Modularisierung der
Verifikation ist die Modularisierung der Ubersetzung. Die Modularitiit der Ubersetzung ist fiir
die Erzeugung effizienten Maschinencodes essentiell, da kein effizienter Maschinencode erzeugt
werden kann, wenn Optimierungen mit Codeumordnungen ausgeschlossen sind. Der Verfeine-
rungsansatz zur Herleitung einer korrekten Transformationsspezifikation ist aus diesem Grund
ungeeignet, da eine monolithische Ubersetzung Optimierungen ausschlieft.

Anforderung 2.5 (Wahl der Zwischensprache)
Die Zwischensprache darf nicht von der Methode vorgegeben werden, sondern muf} frei wihlbar
sein.

Die Qualitédt von Optimierungen héngt stark von der Zwischensprache ab, die zur Zielmaschine
und der Codeerzeugungstechnik passen muf.

Die folgenden Anforderungen sind fiir die Konstruktion eine korrekten Ubersetzers nicht zwin-
gend, machen aber den Konstruktionsprozef} erst praktikabel.

Anforderung 2.6 (Modularitét und Erweiterbarkeit von Semantikspezifikationen)
Die Sperzifikation der formalen Semantik von Sprachen mufl modular aufgebaut und erweiterbar
sein.

Modularitét bedeutet hier, dal man sich, z. B. bei der Spezifikation der Semantik einer Schleife,
keine Gedanken iiber die Beschreibung der Umgebung machen mufl. Das ist auch die Voraus-
setzung fiir eine Modularisierung der Verifikation. Unter Erweiterbarkeit einer Spezifikation
verstehen wir, dal neue Sprachkonzepte zu einer schon existierenden Spezifikation hinzugefiigt
werden konnen, ohne alle existierenden Spezifikationen verdindern zu miissen.

Anforderung 2.7 (Wiederverwendung)
Sprachsperzifikationen, verifizierte Ubersetzungen und deren korrekte Implementierung sollten
wiederverwendet werden konnen.

Betrachtet man die Komplexitiit von Korrektheitsbeweisen fiir Ubersetzungen oder stellt sich
den Aufwand fiir die Implementierungsverifikation vor, dann wird klar, daf} diese Anforderung
essentiell fiir die praktikable Anwendung einer Methode ist. Die Erweiterung von Sprachspe-
zifikationen geht mit dieser Anforderung Hand in Hand.
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Den Anforderungskatalog nutzen wir im folgenden zur Bewertung existierender Arbeiten zur
semantikbasierten Erzeugung von Ubersetzern.

2.5 Systeme fiir semantikbasierte Ubersetzung

In diesem Abschnitt untersuchen wir existierende Arbeiten zur semantikbasierten Uberset-
zung. Unter semantikbasierter Ubersetzung verstehen wir, daf8 die Transformation aus der
formalen Semantikspezifikation der Quell- und Zielsprache abgeleitet wird. Wir lassen offen,
ob die Transformation verifiziert ist und ob sie automatisch erzeugt wird. Gilt letzteres, dann
sprechen wir auch von semantikbasierter Generierung von Ubersetzern.

2.5.1 Ansitze mit fester Quell- und Zielsprache

In (BORGER und DURDANOVIC, 1996) wird die korrekte Ubersetzung von OccAM in TRANS-
PUTER-Code dargelegt. Es wird eine ASM-Definition der Semantik von OCCAM und des
Transputer-Instruktionssatzes definiert. Die Abbildung wird durch Verfeinerung von ASMs
als korrekt nachgewiesen. Teile der Ubersetzung wurden mit Hilfe des Werkzeugs KIV ma-
schinell iiberpriift. In (BORGER und ROSENZWEIG, 1994) wird die korrekte Ubersetzung von
PrRoLOG nach WAM beschrieben. Auch in dieser Arbeit wird Verfeinerung als grundlegende
Technik zur Definition korrekter Ubersetzungen eingesetzt. Eine weitere Arbeit behandelt die
Ubersetzung von Java nach Java Virtual Machine Code (BORGER und SCHULTE, 1998b).
Zu dieser Spezifikation existiert auch eine funktionale Implementierung, die allerdings nicht
verifiziert ist. Diese Arbeiten betrachten jeweils nur ein festes Quell-/Zielsprachpaar. Es wer-
den nur Korrektheitseigenschaften an eine Ubersetzung definiert, eine konkrete Spezifikation
der Transformation und eine Implementierung der Ubersetzung gibt es abgesehen von der
Java-Ubersetzung nicht. Die fiir uns zentrale Aussage dieser Arbeiten ist, da abstrakte Zu-
standsmaschinen prinzipiell zur Spezifikation von Programmiersprachsemantiken und zur ve-
rifizierten Ubersetzerkonstruktion geeignet sind. Die Sprachen wurden ohne vereinfachende
Annahmen spezifiziert und iibersetzt. Die Wiederverwendung von Semantik- und Uberset-
zungsspezifikationen wird nicht untersucht.

Desweiteren gibt es einige Ubersetzer, die auf der Basis denotationeller Semantik fiir feste
Quell-/Zielsprachkombinationen als korrekt nachgewiesen wurden, siehe z. B. (POLAK, 1981).
Die Betrachtung dieser Arbeiten macht deutlich, da8 schon die Konstruktion verifizierter Uber-
setzer fiir ein festes Quellsprach-/Zwischensprachpaar eine schwierige und komplexe Aufgabe
ist. Die Ubersetzung wird durch die Verfeinerung der Quellsprachsemantik verifiziert. Die
angewendeten Verfeinerungen sind aus Sicht der Verifikation motiviert. Daher unterscheiden
sich die auftretenden Zwischensprachen von den Zwischensprachen, die in einem traditionellen
Ubersetzer zur Codeerzeugung oder als Basis fiir Optimierungen benutzt werden. Die entstan-
denen Ubersetzer sind ineffizient und erzeugen ineffizienten Code.

In (PNUELI ET AL., 1998) wird die Korrektheit eines Ubersetzers fiir STATECHARTS-
Spezifikationen nach C-Code durch die Validierung des Ergebnisses sichergestellt. Bei die-
sem Ansatz wird automatisch nachgewiesen, daf8 bei der Ubersetzung Eigenschaften der Ab-
laufsteuerung erhalten bleiben. Dazu werden aus einem Quellprogramm 7 und aus dem ent-
sprechenden Zielprogramm 7’ Aussagen E und E’ abgeleitet und dann wird durch direkten
Vergleich, mit Modellpriifung oder mit Methoden der temporalen Logik nachgewiesen, dafl
7' die Eigenschaften von 7 erfiillt. Diese Technik ist gut zum Nachweis bestimmter High-
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Level-Eigenschaften iiber Ablaufstrukturen geeignet und kann mechanisch angewendet wer-
den, wobei die Validierung automatisch durchgefithrt wird. Allerdings wird der Code nicht
im Gesamten betrachtet. Das hat zur Folge, dal man zwar die Terminierung einer Schleife
nachweisen kann, aber nicht, da} die Anzahl der Schleifendurchldufe im Zielprogramm und
im Quellprogramm gleich ist. Ein weiteres Problem ist, daf} die Komplexitit der behandelba-
ren Programme durch die Zustandsexplosion bei der Modellpriifung beschriankt ist. Auflerdem
konnen nach den bisher verdffentlichten Arbeiten nur Ablaufstrukturen behandelt werden, die
durch endliche Automaten beschreibbar sind, also z. B. nicht allgemeine rekursive Prozeduren.

2.5.2 Semantikbasierte Generierung

Bei der semantikbasierten Generierung von Ubersetzern sind vor allem zwei neuere Arbeiten
hervorzuheben, die zumindest in Teilen unsere Kriterien erfiillen.

DIEHL (1996) stellt einen Ansatz vor, bei dem aus SOS-Sperzifikationen der Quellsprache Uber-
setzer und abstrakte Maschinen generiert werden. Die Zwischensprache wird durch den Ge-
nerierungsprozefl bzw. durch die Definition der Quellsprachsemantik festgelegt. Das bedeutet,
man codiert in der Spezifikation der Quellsprachsemantik Eigenschaften, die fiir die Zwischen-
sprache erfiillt sein sollen. Damit nimmt aber der Entwerfer der Sprache Aufgaben des Uberset-
zerbauers vorweg oder der Ubersetzerbauer muf die Originalsprachspezifikation entsprechend
transformieren, was schon einer Ubersetzung ist, die verifiziert werden miifite. Messungen zei-
gen, daf der letztendlich erzeugte Maschinencode um 2-3 Gré8enordnungen langsamer als der
Code kommerzieller C-Compiler ist. Die Transformationen, die bei der Generierung benutzt
werden, sind verifiziert. Die Implementierung und Ubersetzung des Generators ist unverifi-
ziert. Die Arbeit von Diehl stellt eine Erweiterung des Ansatzes von HANNAN (1994) dar, der
ebenfalls aus operationellen Semantiken Ubersetzer und abstrakte Maschinen erzeugt.

PETTERSSON (1995) beschreibt die Ubersetzung von natiirlicher Semantik in C-Code. Er hat
eine Teilmenge von ML als Spezifikationssprache fiir natiirliche Semantiken definiert, aus der
effiziente C-Implementierungen abgeleitet werden konnen. Die Ubersetzung von Quellspra-
chen in Maschinensprachen kann durch eine entsprechende Definition der Sprachsemantiken
erfolgen. Dabei werden mehrere Zwischensprachen definiert, deren Aneinanderreihung einen
Ubersetzer ergeben. Bei diesem Vorgehen definiert der Sprachdesigner die Ubersetzung und
zwar genau fiir ein Quell-Zwischensprach- bzw. Quell-/Maschinensprachpaar. Verifikations-
aspekte werden in dieser Arbeit nicht beriicksichtigt, dafiir ist der erzeugte Code effizient. Der
existierende Generator wird vor allem zur Erzeugung von Typcheckern, Interpretern und se-
mantischen Analysatoren benutzt. Diese Tatsache untermauert die Aussage in Abschnitt 2.2.2
iiber natiirliche Semantiken.

Ubersetzergeneratoren fiir denotationelle Semantikspezifikationen funktionieren alle nach dem
gleichen Prinzip. Die semantischen Gleichungen der Spezifikation definieren eine Abbil-
dung von abstrakten Strukturbdumen in A\-Ausdriicke. Bei der Generierung werden diese \-
Ausdriicke erzeugt und durch partielle Auswertung soweit wie méglich ausgewertet. Der redu-
zierte A-Ausdruck beschreibt das Zielprogramm, das mit einer Eingabe dann weiter reduziert
werden kann. Der erzeugte Code von Generatoren wie SIS (Semantics Implementation System)
(MossEs, 1976, 1979) oder SPS (Semantics Prototyping System) (WAND, 1984) ist wesent-
lich zu ineffizient. PALSBERG (1992) beschreibt einen verifizierten Ubersetzer-Generator, der
Aktionssemantiken verarbeitet und Ubersetzer mit einer abstrakten RISC-Maschine als Ziel-
code erzeugt. Der Generator wurde erfolgreich auf eine Teilmenge von ADA angewendet. Die

Zwischen- bzw. die Zielsprache ist fest. Der erzeugte Code ist im Vergleich zu unverifizierten
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Ubersetzern immer noch um 2 GroéSenordnungen langsamer (DIEHL, 1996). BROWN ET AL.
(1992) stellten den Ubersetzer-Generator Actress vor, um Aktionssemantiken in C-Code zu
iibersetzen. Auch hier ist der erzeugte Code nicht effizient. Die Korrektheit des Generators ist
nicht nachgewiesen. Das Problem bei diesem Ansatz ist auch wieder die vordefinierte Zielspra-
che. Ist der erzeugte C-Code maschinennah, dann sind darin Eigenschaften einer bestimmten
Zielmaschine codiert, ist der erzeugte Code abstrakt, dann hat man wieder ein Ubersetzungs-
problem.

POETZSCH-HEFFTER (1997) beschreibt ein werkzeuggestiitztes Framework, das M AX-System,
zur Generierung von sprachspezifischer Software aus der formalen Spezifikation von Program-
miersprachen. Die statische Semantik einer Sprache wird durch eine Attributierung mit Hilfe
von Occurrence Algebren definiert, dynamische Semantik wird durch Regeln einer ASM an-
gegeben. Die Spezifikation einer Sprache funktioniert damit dhnlich wie mit unserem Ansatz.
Hauptziel der Arbeit von Poetzsch-Heffter ist die Erzeugung von Prototypen zum Test einer
Programmiersprache sowie die Erzeugung effizienter Komponenten wie Browsern, Debuggern
oder Simulatoren. Die Korrektheit von Ubersetzungen und Komponenten wird nicht betrach-
tet. Allerdings ist vorstellbar, dafl das Framework in dieser Richtung erweitert werden kann.

2.5.3 Bewertung

Wir haben einen Auszug existierender Ansitze vorgestellt. Ein guter Uberblick zur seman-
tikbasierten Generierung von Ubersetzern inklusive einer Bewertung findet sich in (D1EHL,
1996). Unter Beriicksichtigung unserer Anforderungen gelten fiir die semantikbasierten Arbei-
ten mindestens einer der folgenden Kritikpunkte:

e Die Sperzifikationsmethode ist nicht oder nur bedingt zur Spezifikation kompletter impe-
rativer Quell- und Zwischensprachen geeignet (siche Bewertung in Abschnitt 2.2.4).

e Die Ubersetzung ist fiir genau ein Paar Quell-/Zwischensprache verifiziert durchgefiihrt.

e Der erzeugte Zielcode ist ineffizient, weil abstrakte Zwischen- bzw. Zielsprachen verwen-
det werden oder die Zwischensprache fest ist.

e Die Transformationen sind nicht verifiziert.

Keine der Arbeiten beriicksichtigt die unterschiedliche Codierung und die unterschiedliche
Bedeutung der Basisdatentypen in der Quell- und der Zielsprache. Es wird immer die mathe-
matische Bedeutung fiir Integer und Float angenommen.

Die Bewertung existierender Ansétze ist in Tabelle 2.2 noch einmal zusammengefafit. Die Ta-
belle gibt auch Auskunft iiber den Formalismus zur Definition der Semantik. Es sind folgende
Bewertungskriterien aufgefiihrt.

1. Korrektheit der Ubersetzungsspezifikation /-implementierung: + = nachgewiesen, — =
nicht nachgewiesen’

2. Sprachen: Semantik/Quelle/Ziel

3. Generalisierung: + = moglich, — = nicht vorgesehen

7) Einen Sonderfall stellen NECULA und LEE (1998) dar. Die Korrektheit ihres Uberpriifers ist nachgewiesen,
jedoch ohne eine formale Semantikspezifikation der beteiligten Sprachen zu berticksichtigen.
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4.

Effizienz: + = Effizienz des erzeugten Codes in der Gréfenordnung von realen Uberset-
zern, o = 1-2 GroBenordnungen schlechter, — = > 2 Gréflenordnungen schlechter

2.6 Zusammenfassung

In diesem Kapitel haben wir die Eigenschaften untersucht, die ein Ansatz zur Konstruktion
korrekter und effizienter Ubersetzer erfiillen muf.

Die Semantikbeschreibungen der am UbersetzungsprozeB beteiligten Sprachen miissen
operationell sein, da sowohl die Quell-, als auch die Zielsprache in demselben Formalis-
mus beschrieben werden sollen. Indeterminismus und Nichtterminierung sollten einfach
beschrieben werden konnen, weil die Quellsprachen, die wir verarbeiten wollen, diese
Eigenschaften definieren.

Ein korrekter Ubersetzer muf die traditionelle Struktur unverifizierter Ubersetzer haben,
um effizient zu sein und effizienten Maschinencode zu erzeugen. Verfeinerungsansitze
fithren nicht zu der gewiinschten Effizienz des Maschinencodes.

Es miissen unterschiedliche Zwischensprachen erzeugt werden kénnen, da nur mit einer
Zwischenreprisentation, die zur Zielmaschine und dem Codeerzeugungsschema pafit, ef-
fizienter Code erzeugt werden kann.

Die Verifikation mufi modular aufgebaut sein, um die Komplexitéit der Beweise hand-
habbar zu machen.

Die Implementierung mufl generiert oder durch Wiederverwendung von Transformati-
onsimplementierungen erstellt werden.

Existierende Systeme erfiillen maximal einzelne dieser Anforderungen. Die Semantiken sind
denotationell spezifiziert und/oder die Zwischensprachen sind abstrakt oder es gibt nur eine

feste

Zwischensprache. Der Maschinencode, den die konstruierten Ubersetzer erzeugen, ist

verglichen mit unverifizierten Ubersetzern nicht effizient. Im niichsten Kapitel stellen wir einen
Ansatz vor, der alle geforderten Eigenschaften hat.
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Arbeit Korrektheit | Sprachen Generalisierung
Effizienz
Sem: Aktions Semantik
BROWN ET AL. (1992) Spez: 7¢ QS: Nano-ML, Mini-A®? Gen: +
Impl: - 7ZS: C Eff: o
Sem: Aktions Semantik
PALSBERG (1992) Spez: + QS: ADA™°¢ Gen: +
Impl: - 7S: abstr. RISC-Maschine Eff: o
Sem: Natiirliche Semantik
HANNAN (1994) Spez: — QS: While?, funkt. Sprache Gen: +
Impl: - 7S: abstr. Maschine Eff: 7¢
Sem: Natiirliche Semantik
PETTERSSON (1995) Spez: — QS: Pascal, Java Gen: o°
Impl: - 7ZS: C Eff: +
Sem: Natiirliche Semantik
DIEHL (1996) Spez: + QS: Mini-ML,Aktions Semantik | Gen: +
Impl: - 7S: Interpretierer Eff: o
Sem: ASM
POETZSCH-HEFFTER (1997) | Spez: 7° QS: Mini-ML, C~7f Gen: +
Impl: 7¢ 7S: Interpretierer Eff: 7@
Sem: Statecharts
PNUELI ET AL. (1998) Spez: + QS: Statecharts Gen: +
Impl: - ZS: C Eff: 7¢
Sem: —
NEcULA und LEE (1998) Spez: o QS: C Gen: —
Impl: — 7S: DEC-Alpha Eff: +
Sem: Statecharts?
PNUELI ET AL. (1998) Spez: + QS: Statecharts Gen: o
Impl: - 7ZS: C Eff: o
a) Es war keine Information zuginglich bzw. das wurde von dieser Arbeit nicht behandelt.
b) Mini-A ist eine Sprache mit Zuweisung, bedingter Anweisung, Schleife und Prozeduren mit Parametern,
Datentypen sind Integer und Bool.
¢) ADA" ist eine Teilmenge von ADA.
d) While ist die Beispielsprache aus (NIELSON und NIELSON, 1992).
e) Der Generator von Pettersson ist vor allem zur Erzeugung von Typcheckern und Analysatoren geeignet,
zur Erzeugung von Ubersetzern eignet sich der Ansatz nur bedingt.
f) C~ ist eine Teilmenge von C.
g) Das System verarbeitet Statecharts-Spezifikationen und erzeugt daraus C-Implementierungen.

Tabelle 2.2: Bewertung existierender (automatisierter) Ansétze
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Korrekte Transformationsphase

Im letzten Kapitel haben wir die Transformationsphase als den zentralen Teil des Ubersetzers
identifiziert, der die eigentliche Ubersetzungsarbeit leistet und daher die Anforderungen an
das Frontend vorgibt und die Eingabe fiir die Codeerzeugungsphase festlegt. Eine wichtige
Feststellung war, dal die Analyse alle Informationen zu liefern hat, die fiir die Transforma-
tion benotigt werden. Dieses Kapitel beschreibt unseren Ansatz im Uberblick. Im nichsten
Abschnitt stellen wir unseren Prozefl zur Konstruktion einer korrekten Transformationsphase
vor. Die folgenden Abschnitte stellen jeweils die Losung eines Teilproblems der Konstruktion
vor, die dann in einem der spéteren Kapitel genau ausgearbeitet wird.

Zuerst stellen wir eine universelle Sprache zur formalen Spezifikation der dynamischen Seman-
tik imperativer Programmiersprachen vor, die alle unsere Anforderung erfiillt. Dann beschrei-
ben wir, wie der kompositioneller Aufbau der Semantik zur Modularisierung der Uberset-
zungsverifikation genutzt werden kann. Dabei spalten wir die Sprache in Teilsprachen auf und
weisen nach, daf} diese korrekt iibersetzt und korrekt komponiert werden. Aus Beweissicht be-
deutet dieses Vorgehen, dafl wir die komplette Zustandsiibergangsfolge eines Quellprogramms
in Teilzustandsfolgen zerlegen, dann lokal die Simulation iiber diesen Teilzustandsfolgen be-
weisen und zusdtzlich nachweisen, dafl richtig komponiert wurde. Anschliefend beschreiben
wir die Verwendung unserer Spezifikationssprache fiir die Semantikspezifikation und fiir die
Konstruktion korrekter Ubersetzungen. Wir zeigen, wie eine Bibliothek wiederverwendbarer
Spezifikationen von Teilsprachen und Ubersetzungen definiert werden kann und priisentieren
ausgewdhlte Techniken zur Wiederverwendung von Semantikspezifikation und Korrektheits-
aussagen iiber Transformationsmuster. Ein einfaches Schema zur objektorientierten Implemen-
tierung der Bibliothek vervollstindigt unseren Rahmen zur Konstruktion korrekter Ubersetzer,
die effizienten Code erzeugen konnen.

3.1 Die Konstruktion der Transformation

Die Konstruktion eines korrekten Ubersetzers wurde schon in Abschnitt 2.3 beschrieben. Dieses
Vorgehen wenden wir nun direkt auf die Konstruktion einer korrekten Transformationsphase
an. Wir nehmen dazu an, dafl das Frontend, welches der Transformationsphase vorgeschaltet
ist, korrekt ist.

Der Ausgangspunkt fiir die korrekte Konstruktion der Transformationsphase ist die informelle
Spezifikation der Semantik der Quellsprache. Aus dieser informellen Spezifikation wird eine
formale Spezifikation abgeleitet und gegeniiber der Originaldefinition validiert. Das ist nicht
unsere Aufgabe und wir setzen voraus, dafl eine korrekte formale Spezifikation der Semantik
in Form einer abstrakten Zustandsmaschine (ASM) gegeben ist. In Kapitel 7 werden wir se-
hen, dafl unser Rahmen auch die Definition dieser ASM unterstiitzt. Die ASM definiert einen
Interpretierer von Quellprogrammen, die durch abstrakte Strukturbdume repriisentiert sind.
Die Funktionen der ASM beschreiben den Zustandsraum. Ein Teil der Funktionen modelliert
die statische Semantik eines Programms, d. h., diese Funktionen beschreiben den abstrakten
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Strukturbaum (AST) und eine Menge von Attributen, die kontextsensitive Informationen re-
préasentieren. Dazu gehéren sowohl der Verweis von der Verwendung eines Bezeichners auf seine
jeweils giiltige Definition und die iiblichen Typinformationen {iber Operanden und Operatoren
als auch Datenabhéngigkeiten und Steuerfluflinformationen, die der Interpretierer benétigt.
Die komplette formale Spezifikation einer Sprache inklusive abstrakter Syntax, statischer und
dynamischer Semantik wird durch eine Montages-Spezifikation angegeben. Von der Trans-
formationsphase werden nur Programme verarbeitet, die eine definierte statische Semantik
haben, fehlerhafte Programme werden von der semantischen Analyse zuriickgewiesen. Zusétz-
liche Attribute, die fiir die Transformation bené6tigt werden und die nicht in den statischen
Funktionen der ASM modelliert sind, werden in der Analysephase berechnet.

Die formale Semantik der Zwischen- bzw. Zielsprache stellt das andere Ende des Ubersetzungs-
prozesses dar. Sie ist nach dem gleichen Schema, wie die Semantik der Quellsprache definiert
und wird iiblicherweise vom Ubersetzerbauer angegeben, der solche Sprachen auch entwirft.
Die abstrakte Struktur iiber der die formale Semantik definiert wird, ist ein Graph und lei-
tet sich aus der Struktur der Zielsprache ab. Mit Angabe der Zwischensprache bestimmt der
Ubersetzerbauer auch, welche Transformationen durchgefiihrt werden miissen.

Zur Definition von Semantik benutzen wir in dieser Arbeit nicht den Formalismus der abstrak-
ten Zustandsmaschinen in seiner ganzen Allgemeinheit, sondern wir beschrénken die Sprache,
mit der die Semantik angegeben werden darf. Unsere Sprache schrinkt nicht die Freiheitsgra-
de bei der Spezifikation dynamischer Semantik ein, sie ist jedoch speziell auf die Spezifikation
der Semantik imperativer Programmiersprachen zugeschnitten und erlaubt es, méchtigere,
allgemeine Aussagen zu beweisen.

Entsprechend der Aufteilung in Kapitel 2.3 definieren wir eine Ubersetzungsspezifikation iiber
den Strukturen der Quelle (dem attributierten abstrakten Strukturbaum (AAST)) und dem
Ziel (Graph) in Form von bedingten Term- bzw. Graphersetzungsregeln. Fiir die Korrektheit
der Ubersetzungsspezifikation zeigen wir durch Simulationsbeweise, daf die erzeugten Zielpro-
gramme das beobachtbare Verhalten (sieche Abschnitt 2.3.1) der Quellprogramme erhalten. Die
Modularisierung dieses Beweises ist dabei ein entscheidender Punkt, auf den wir in Abschnitt
3.3 genauer eingehen.

Die korrekte Implementierung der Ubersetzungsspezifikation ist Voraussetzung, um einen
vollstindig korrekten Ubersetzer zu erhalten. In dieser Arbeit geben wir ein Schema fiir die
objektorientierte Implementierung der Ubersetzungsspezifikation an, aus dem auch Vor- und
Nachbedingungen fiir die Verifikation abgeleitet werden kénnen (siehe Abschnitt 3.7). Fiir
einzelne Teile der Implementierung, z.B. bei der Speicherabbildung, kann die Korrektheit
auch durch Laufzeit-Programmpriifung sichergestellt werden. Die Implementierungsverifikati-
on mittels Hoare-Kalkiil ist zwar aufwendig und miihsam, aber gut untersucht und wird daher
von uns nicht behandelt. Die Techniken zur Laufzeitprogramm-Priifung sind ein interessantes
und vielversprechendes Gebiet, siehe z. B. (GOERIGK ET AL., 1998a; HEBERLE ET AL., 1999),
gehen aber auch {iber den Rahmen dieser Arbeit hinaus. Unser Vorgehen setzt voraus, dafl
ein korrekter Ubersetzer fiir die Implementierungssprache existiert, sieh dazu auch Abschnitt
2.3.3.

Die beschriebenen Schritte fithren zu der Architektur zur Konstruktion eines korrekten Uber-
setzers in Abb. 3.1. Dabei entsprechen Rechtecke Spezifikationen, Ellipsen stellen Semantiken
dar, Késten mit abgerundeten Ecken sind Reprisentationen von Programmen und Paralle-
logramme sind Implementierungen. Diese Architektur ist sehr eng an die klassische Uberset-
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zerarchitektur "(WAITE und GooOs, 1984; AHO ET AL., 1986) angelehnt. Daher konnen die
traditionellen Ubersetzerbautechniken und Datentypen, wie z. B. Definitionstabelle und Ter-

mersetzungen angewendet sowie zuséitzliche Zwischensprachen ZR,, ZRs, ... eingefiihrt wer-
den.
Semantik Transformations- Implementierung
spezifikation

Quellprogramm Quellprogramm
Attributierte Grammatik »/ Analyse
Spezifikation
Semantik
Quellsprache AST AS
simuliert Transformationsregeln 4£sfomation
Spezifikation
Semantik
Zwischenrepréasentation
simuliert Transformationsregeln —>/ Codeerzeugung
Spezifikation
Semantik
Zielsprache

Abbildung 3.1: Architektur zur korrekten Ubersetzerkonstruktion

Ligatl

p
Zwischenreprasentation ] EZwischenreprésentation ]
N

I

Zielprogramm Zielprogramm

i

Die Konstruktion kann auf jeden Teiliibersetzungsschritt ZR; — ZR;,1 angewendet werden.
DaB diese vertikale Komposition von Ubersetzungen nicht die globale Korrektheitsaussage
zerstort, ergibt sich aus der Transitivitéitseigenschaft von Verhaltensgleichheit, vgl. Satz 2.2.
Mit der Moglichkeit zur Einfiihrung beliebiger Zwischensprachen beheben wir sowohl unter Ve-
rifikationsgesichtspunkten (Modularisierung) als auch unter Codeerzeugungsgesichtspunkten
(Effizienz des Codes) ein Defizit existierender Ansétze (siehe Abschnitt 2.3.2).

Neben der Ubersetzungsspeziﬁkation, die wir bisher betrachtet haben, gibt es auch noch eine
Ubersetzerspezifikation, die die Zerlegung des Ubersetzers in seine einzelnen Teile angibt.
Verwenden wir in der Konstruktion jeweils exakt die Ausgaben des vorangehenden Teils als
Eingaben des nachfolgenden Teils und konnen damit die Korrektheit der Ubersetzung nach-
weisen, dann liefert die Gesamtkonstruktion einen korrekten Ubersetzer. Die Zerlegung des
Ubersetzers entsprechend der Ubersetzerspezifikation ist durch die verwendeten Techniken
im traditionellen Ubersetzerbau motiviert. Zum Beispiel werden in der semantischen Analy-
se strukturelle Eigenschaften, also eigentlich syntaktische Eigenschaften, iiberpriift, die nicht
kontextfrei beschrieben und daher nicht effizient zerteilt werden kénnen. Genauso konnten
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Teile der dynamischen Semantik durch Analysen statisch vorberechnet werden und wiirden
damit zur statischen Semantik gehdren. Die Ubersetzerspezifikation legt fest, welche dieser
Eigenschaften effizient wihrend der semantischen Analyse berechnet werden kénnen. Dar-
aus folgt jedoch, dafl die Spezifikation der dynamischen Semantik nicht unabhéngig von der
Ubersetzerspezifikation ist, obwohl sie das eigentlich sein sollte. Legt der Ubersetzerbauer die
Sprachelemente der Quellsprache fest, d. h., definiert er die abstrakte Syntax und bestimmt,
was in der semantischen Analyse berechnet wird, dann kann das Ergebnis ein attributierter
AST sein, der unterschiedlich zu dem AST der formalen Semantik ist. In diesem Fall wire
das ein zusitzlicher Ubersetzungsschritt, der verifiziert werden muf. Im folgenden setzen wir
jedoch voraus, da die Ubersetzerspezifikation und die formale Semantik dieselbe Zerlegung
implizieren.

3.2 Eine universelle Sprache zur
Spezifikation dynamischer Semantik

In der Analyse formaler Semantiken in Kapitel 2 hat sich der ASM-Formalismus als die fiir
unsere Zwecke erste Wahl herauskristallisiert. Mit ASMs koénnen modulare und erweiterbare
Spezifikation der dynamischen Semantik von imperativen Programmiersprachen addquat an-
gegeben werden. Die existierenden Beschreibungen von JAVA (BORGER und SCHULTE, 1998¢),
der JAVA VIRTUAL MACHINE (BORGER und SCHULTE, 1998a) und die Spezifikationen fiir
C und C++ (GUrEVICH und HuGGINS, 1993; WALLACE, 1994) zeigen, dafl der Formalis-
mus zur operationellen Beschreibung der dynamischen Semantik imperativer Programmier-
sprachen gut geeignet ist. Die Untersuchung der existierenden ASM-Sprachspezifikationen hat
zuséitzlich ergeben, dafl allen dasselbe abstrakte Maschinenmodell zur Interpretation von Pro-
grammen zugrundeliegt. Das nutzt der Montages-Formalismus aus, um Sprachen komplett mit
konkreter Syntax, statischer und dynamischer Semantik auf der Basis von ASMs zu spezifi-
zieren. Nichtsdestotrotz sind ASMs eigentlich zur einfachen Beschreibung von Algorithmen
entwickelt worden. Der Formalismus und die zugrundeliegenden mathematischen Konzepte
sind sehr méchtig und die Syntax ist wenig eingeschrinkt; eine freie Wahl von Abstraktionen
bei der Spezifikation ist moglich. Das ist aber fiir unser Ziel, den Nachweis moglichst méchtiger
allgemeingiiltiger Aussagen zur Vereinfachung der Korrektheitsbeweise fiir Transformationen,
kontraproduktiv. Aufgrund der Allgemeinheit von ASMs koénnen nur wenige allgemeingiilti-
ge Theoreme iiber Transformationen formuliert werden. Wir beheben dieses Problem, indem
wir die spezielle Sprache AL einfiihren, die genau auf die Spezifikation der dynamischen Se-
mantik imperativer Programmiersprachen zugeschnitten ist und mit der wir fiir uns wichtige
allgemeingiiltige Aussagen zu Ubersetzungen nachweisen kénnen.

An die Sprache AL haben wir unterschiedliche Anforderungen:

1. AL sollte alle wichtigen semantischen Konzepte imperativer Programmiersprachen un-
terstiitzen, damit die Spezifikation einfach moglich ist.

2. Wir wollen die bewdhrte Struktur existierender ASM- bzw. Montages-Spezifikationen
beibehalten, die eine modulare und erweiterbare Definition von Programmiersprachse-
mantiken ermoglicht.

Fiir die erste Anforderung sind iibersetzerbautechnische Eigenschaften entscheidend. Program-
miersprachen werden auf von Neumann-Architekturen abgebildet. Daher basieren Zielsprachen
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alle auf den gleichen semantischen Konzepten, die von Zielmaschine zu Zielmaschine noch un-
terschiedlich ausgeprigt und komponiert werden konnen, die jedoch im Kern identisch sind.
Grundlage der Berechnungen einer Zielmaschine sind Operationen auf Werten die durch Basis-
datentypen wie Int, Float und Bool beschrieben sind. Die Resultate von Berechnungen kénnen
in einem Speicher, der eine Funktion Objekt — Wert definiert, fiir eine spétere Verwendung ge-
sichert werden. Es existieren Anweisungen, mit denen Objekte erzeugt und ihre Werte gelesen
und verdndert werden kénnen. Teilweise kann statisch vorhergesagt werden, welche Objekte
wahrend der Programmausfiihrung bené6tigt werden, teilweise ist das laufzeitabhingig. Das
fiihrt zu einer Partitionierung des Speichers in einen Keller fiir statisch erzeugte und eine
Halde fiir dynamisch erzeugte Objekte. Desweiteren gibt es Anweisungen, die eine sequenti-
elle Reihenfolge iiber Berechnungen oder die bedingte bzw. unbedingte Verzweigung in der
Berechnungsfolge erlauben. Auch die Abstraktion von Berechnungen in Form von Funktionen
und Funktionsaufrufen erlauben alle Zielmaschinen. Da unsere Sprache AL alle diese Konzepte
unterstiitzt, konnen wir vom praktischen Standpunkt alle imperativen Programmiersprachen
beschreiben. Vom theoretischen Standpunkt ist AL turingmichtig. Die exakte Definition des
abstrakten Maschinenmodells von Zielsprachen geben wir in Abschnitt 5.2.

Aus der zweiten Anforderung folgt, dal AL das Maschinenmodell existierender Sprachspezifi-
kation verwendet. Dieses Maschinenmodell ist eng an das Maschinenmodell der Zielmaschine
angelehnt. Es gibt einen abstrakten Befehlszéhler der entlang statisch vorberechneter Steu-
erflufinformation iiber das zu interpretierende Programm lduft. In jedem Berechnungsschritt
der abstrakten Zustandsmaschine wird eine Anweisung interpretiert, die wir in Spezifikatio-
nen und im folgenden auch mit Kommando bezeichnen. Den Kommandos sind Universen
(Sorten) der ASM zugeordnet und fiir jedes Kommando-Universum gibt es eine Regel, die den
Zustandsiibergang bei der Interpretation beschreibt. Jedes Kommando hat einen Wert und
zwischen Kommandos gibt es Datenabhingigkeiten. Die Steuerflu}- und Datenabhéingigkei-
ten sind auch die Grundlage des Kompositionsmechanismus von Montages. Der Speicher ist
durch eine Funktion modelliert. Dieses Modell fiir Spezifikationen legt eine spezielle Klasse von
ASMs fest, die wir Standard ASMs (SASM) nennen und in Abschnitt 5.1 exakt definieren.
Alle Sperzifikationen in unserem Ubersetzungsrahmen sind aus dieser Klasse.

AL gibt nun Kommando-Universen fiir genau die Operationen und Anweisungen von Zielma-
schinen vor und benutzt gleichzeitig das abstrakte Laufzeitmodell aus SASM. Die Semantik
einer Sprache wird definiert, indem eine Abbildung der abstrakten Syntax auf die Syntax
von AL angegeben wird!. AL-Terme werden durch Graphen syntaktisch repriisentiert. Die
Knoten beschreiben Operationen der Sprache und die Kanten stellen Beziehungen zwischen
Operationen dar. Eine Semantik bekommt AL durch die ASM-Spezifikation, die wir in An-
hang B angegeben haben. Daher konnen wir iiber Ausfiihrungen von AL-Programmen genau
wie iiber Ausfithrungen beliebiger abstrakter Zustandsmaschinen argumentieren und die glei-
chen Techniken zum Nachweis von Eigenschaften anwenden. Semantische Aquivalenzen iiber
AL-Termen werden im semantischen Kalkiil von ASMs nachgewiesen. AL zusammen mit der
ASM-Semantik definiert einen Semantikkalkiil. In unserem Ansatz nutzen wir auch aus, dafl
AL selbst eine spezielle Zwischen- bzw. Zielsprache darstellt.

1) Eine Sperzifikation in einem beliebigen Formalismus definiert eine solche Abbildung in das semantische
Modell, das dem Formalismus zugrundeliegt. Fiir ASMs ist das semantische Modell die Algebra.
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3.3 Modulare Ubersetzungsverifikation

In diesem Abschnitt erkliren wir, wie der Korrektheitsbeweis fiir die Ubersetzung einer Spra-
che iiber die vertikale Dekomposition hinaus auch horizontal zerlegt werden kann. Wir nutzen
dazu die kompositionellen Eigenschaften der Semantik. Im Prinzip betrachten wir die einzel-
nen Teile aus denen eine Programmiersprache aufgebaut ist als Minisprachen, verifizieren die
Ubersetzung dieser Minisprachen und weisen nach, daf die Komposition der iibersetzten Teile
korrekt ist. Die Korrektheit einer Ubersetzung wurde in Abschnitt 2.3.2 mit Simulation des
beobachtbaren Verhaltens des Quellprogramms durch das Zielprogramm definiert. Zum Nach-
weis der Korrektheit miissen wir die Zustandsfolgen bei der Ausfithrung eines Programms
fiir eine bestimmte Eingabefolge (Abb. 3.2 (a)) betrachten. Mit unserer Zerlegung haben wir
lokale Simulationsbeziehungen fiir Teilsprachen nachzuweisen. In Abb. 3.2 (b) beschreiben S,
S, T, T' Teilsprachen, die sich iiber p' und p” simulieren. Teilsprachen kénnen selbst auch
wieder aus Teilsprachen aufgebaut sein. Die globale Korrektheit ergibt sich durch struktu-
relle Induktion iiber den Aufbau der Sprache bzw. den Aufbau von Sprachkonzepten. Die
sequentielle Komposition von Teilfolgen ist ein Spezialfall dieser strukturellen Induktion. Die

(a) Zustandsfolgen

Abbildung 3.2: Unterschiedliche Ebenen fiir Simulationsbeweise

Zerlegung impliziert eine Verfeinerung unseres Korrektheitsbegriffes. Durch die Zerlegung in
Teilzustandsfolgen werden die Anfangs- und Endzusténde der einzelnen Teile beobachtbar, da
iiber sie die Komposition definiert ist. Diese Verfeinerung invalidiert nicht die urspriingliche
Korrektheitsaussage, weil bisher beobachtbare Zustinde auch weiterhin beobachtbar bleiben.
Allerdings kann diese Verfeinerung die Menge der urspriinglich korrekten Transformationen
einschrinken, da nun mehr Zustinde beobachtbar sind, die in Beziehung stehen miissen.

Die Semantik einer Programmiersprache ist induktiv iiber der abstrakten Syntax aufgebaut.
Eine Montages-Spezifikation der Semantik definiert fiir jede Produktion der abstrakten Syn-
tax eine eigene Montage. Eine Montage oder eine Produktion definiert eine Minisprache in
Abhéngigkeit der Minisprachen, die durch Nichtterminale auf der rechten Seite der Produktion
beschrieben sind. Komponiert werden diese Minisprachen iiber Steuerflufl und Datenabhéngig-
keiten. Wir nennen diese Minisprachen Sprachkonzepte, denn das ist es, was sie eigentlich
beschreiben. Eine Schleife, eine Zuweisung, aber auch ein Bezeichner sind Sprachkonzepte einer
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Programmiersprache, denen eine abstrakte Syntax, eine statische und eine dynamische Seman-
tik gegeben wird. Die Montage in Abb. 4.3 definiert das Sprachkonzept Zuweisung (Assign),
das unter Verwendung der Sprachkonzepte Ausdruck (Expr) und Designator (Des) spezifiziert
ist. Sie werden sequentiell berechnet und ihr Resultat wird von dem Zuweisungs-Kommando
(assign) benutzt, um den Wert eines Objekts zu verdndern. Die statische Semantik von Assign
sichert zu, daf} es ein solches Objekt gibt und dafl der Wert, der bei der Ausfiihrung von Expr
berechnet wird, auch an dieses Objekt zugewiesen werden kann. Da wir nur Programme mit
korrekter statischer Semantik betrachten und Informationen aus dem Kontext laut Voraus-
setzung vorliegen, kénnen wir sicheren Gebrauch von statischen Informationen machen. Zum
Beispiel konnen wir auch sicher sein, dafl zu einem Bezeichner ein Verweis auf eine entspre-
chende Definition existiert.

Eigentlich wollen wir fiir Korrektheitsbeweise, wie bei der konkreten Syntax, ganz allgemein
iiber den Aufbau des AST argumentieren. Die Montages-Spezifikation induziert zwar eine
Zerlegung in Minisprachen, aber fiir die korrekte Abbildung des Sprachkonzepts Program
mufl immer noch iiber die komplette Sprache argumentiert werden, weil diese Minisprache
in Abhéngigkeit der Minisprachen ihrer Teilbdume definiert ist. Wir haben also nur eine Zer-
legung gewonnen, nicht aber die Komplexitéit der Beweise reduziert.

Die Untersuchung von Sprachkonzepten zeigt jedoch, dafl die Semantik eines Konzepts sehr
wohl definiert werden kann, ohne die Semantik der Teile, aus denen es aufgebaut ist, explizit
zu kennen. Wir nutzen das aus und definieren die dynamische Semantik eines Sprachkonzepts
generisch, ohne explizite Kenntnis der Semantik der Teilkonzepte. Haufig werden wir allerdings
Minimalannahmen fiir Teilkonzepte machen, die wir dann auch durch ASMs beschreiben.
Unter Verwendung dieser Minimalannahmen hat ein Sprachkonzept eine lokale Semantik {iber
die wir argumentieren kénnen, ohne die konkrete Semantik der Teilkonzepte zu kennen. Die
Instantiierung eines so definierten generischen Sprachkonzepts ist genau dann korrekt, wenn
die konkret eingesetzten Teilkonzepte die Minimalanforderungen erfiillen, d.h. wenn es eine
Simulationsbeziehung zwischen den konkreten ASM-Semantiken der Teile und den ASMs gibt,
die die Minimalanforderungen definieren.

Beispiel 3.1 Eine Schleife besteht aus einer Schleifenbedingung Expr und einer Liste von An-
weisungen, dem Schleifenrumpf Stats. Die Ausfithrung der Schleife berechnet zuerst den Wert
der Schleifenbedingung. Ist dieser Wert gleich true, dann wird der Schleifenrumpf abgearbei-
tet. Anschlieflend wird die Schleife wieder ausgefiihrt. Liefert der Wert der Schleifenbedingung
false, dann ist die Abarbeitung der Schleife beendet. Die komplette operationelle Semantik
der Schleife héngt natiirlich von dem konkreten Ausdruck (Expr) und dem konkreten Schlei-
fenrumpf (Stats) ab. Zum Beispiel konnte die Berechnung des Ausdrucks einen Seiteneffekt
haben oder der Rumpf enthélt eine Break-Anweisung. Seiteneffekte der Ausdrucksberechnung
haben auf die lokale Semantik der Schleife keine Auswirkungen. Allerdings kann die Iteration
durch eine Break-Anweisung abgebrochen werden und damit hat die Abarbeitung des Schlei-
fenrumpfs sehr wohl Auswirkungen auf die Schleife. Fiir die Semantik der Schleife miissen also
bestimmte Minimaleigenschaften von Ausdriicken und Anweisungslisten beriicksichtigt wer-
den. Im einfachsten Fall wiirde man verlangen, dal die Schleifenbedingung eine zweiwertige
Entscheidung berechnet und dafl der Schleifenrumpf ausgefiihrt werden kann. Will man im
Schleifenrumpf Break- und Continue-Anweisungen erlauben, dann beriicksichtigt die Minima-
lanforderung fiir die Anweisungsliste, dafl die Abarbeitung auf unterschiedliche Art und Weise
(nach der letzten Anweisung oder iiber Break und Continue) beendet werden kann. Solange
Expr bzw. Stats diese Minimalanforderungen erfiillen, konnen beliebige konkrete Ausdriicke
bzw. Anweisungslisten eingesetzt werden.
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Fiir die komplette Programmiersprache ergeben sich aus der Summe der Verwendungen von
Ausdriicken Anforderungen an die Definition der Ausdriicke. Nur wenn fiir alle Sprachkonzepte
diese Anforderungen widerspruchsfrei sind und von der tatséchlichen Definition erfiillt werden,
ist die Semantik der Sprache widerspruchsfrei definiert. &

Die globale Korrektheit einer Ubersetzung ist durch die korrekte Abbildung des Sprachmusters
Program gegeben und wird durch strukturelle Induktion iiber den Aufbau von Programmen
nachgewiesen. Das impliziert, daf} fiir alle durch Montages definierten Sprachkonzepte die
korrekte Ubersetzung nachgewiesen werden mus.

3.4 Benutzung der Sprache AL zur
Verifikation von Ubersetzern

Die Sperzifikationssprache AL hat mehrere Aufgaben in unserem Ubersetzerrahmen.

1. Wir definieren mit AL die Semantik von Sprachkonzepten in Form von abstrakten Zu-
standsmaschinen.

2. Wir verwenden AL als abstrakjc_e Zwischensprache bei der Ubersetzung, die den Uber-
setzungsprozef aufspaltet und Ubersetzerteile wiederverwendbar macht.

Aus diesen beiden Aufgaben leiten sich widerspriichliche Anforderungen an AL ab. Eine Spezi-
fikationssprache sollte moglichst komfortabel und einfach verwendbar sein. Also sollte AL auch
die iiblichen Konzepte imperativer Sprachen unterstiitzen. Das bedeutet, dafl AL imperativen
Quellsprachen sehr dhnlich wire. Damit ist AL jedoch keine Zwischensprache, die einfach in
existierende Zielsprachen iibersetzt werden kann. In diesem Fall miifiten die Konzepte von AL
ndmlich eng mit den iiblichen Zielsprachkonzepten verwandt sein.

Die Losung dieses Dilemmas erreichen wir, indem wir AL mit den Konzepten von Zwischen-
sprachen definieren und fiir die Spezifikation der Semantik eine Bibliothek vordefinierter impe-
rativer Konzepte zur Verfiigung stellen, fiir die wir korrekte Ubersetzungen nach AL angeben.
AL stellt die Basiskonzepte dieser Bibliothek von Semantikspezifikationen und korrekten Uber-
setzungen zur Verfiigung, mit deren Hilfe wir neue Konzepte und korrekte Transformationen
definieren konnen. Aus theoretischer Sicht kénnen wir AL auch als die Grundlage eines er-
weiterbaren Kalkiils fiir korrekte Ubersetzungen ansehen. AL definiert die Syntax des Kalkiils.
Die Semantik ergibt sich durch die ASM-Semantik. Gerichtete Regeln des Kalkiils entsprechen
Ubersetzungen. Der Kalkiil ist genau dann korrekt, wenn fiir alle Regeln r = t — ¢ gilt, daf
die Semantik [ ¢ ] des Terms ¢ durch die Semantik [#'] simuliert wird.

3.4.1 Spezifikation von Semantik mit AL

Die Semantik einer Quellsprache @S wird durch eine Abbildung QS — AL definiert, die wir
auch mit [ ] bezeichnen. In diesem Fall gibt es zwei Szenarien, die in Abbildung 3.3 dargestellt
sind. Entweder hat diese Abbildung definitorischen Charakter, weil sie die formale Spezifikati-
on der Quellsprache darstellt, die gegeniiber der informellen Spezifikation nur validiert werden
kann, oder diese Abbildung stellt schon den ersten Ubersetzungsschritt dar, der gegeniiber ei-
ner formalen Semantik verifiziert werden muf. Fiir die Definition einer Quellsprache haben wir
normalerweise Fall (a) vorliegen, wihrend wir bei der Spezifikation einzelner Sprachkonzepte

der Bibliothek Fall (b) antreffen.
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Sem.Def.
QSasr QSasr 2Py A5 M s
Sem.Def. J{ Cl T simuliert
AL AL Sem.Def. ASM 4,

(a) definitorische Semantik (b) zu verifizierende Definition der Semantik

Abbildung 3.3: Szenarien der Semantikspezifikation

Wir verwenden normalerweise zur Spezifikation der Semantik einer Quellsprache @S nicht
AL selbst, sondern eine Sprache AL™, die speziell auf QS zugeschnitten ist, indem sie die
Konzepte von (S unterstiitzt. Die Sprache ALT wird unter Zuhilfenahme der Bibliothek von
Sprachkonzepten zusammengebaut. Jede Sprache AL™ beschreibt eine Teilmenge der Konzepte
der Bibliothek und enthilt speziell auch die semantischen Konzepte aus AL.

Die Sprachdefinition einer Quellsprache S definiert eine Abbildung des AST gs auf eine
Sprache ALT. Die Semantik einer konkreten Sprache AL ist durch die Abbildung nach AL
erkldart. So wird einerseits die Semantik von QS formal spezifiziert, andererseits stellt diese
Abbildung auch eine Ubersetzung dar. Abbildung 3.4 zeigt die Situation bei der Spezifikation.
Geben wir eine Abbildung fiir ein Quellsprachkonzept an, das in dieser Form in der Bibliothek

QSast
Sem.Def.
ALf —— ASM
Ch Tsimuliert
C1 Tsimuliert
AL —— ASM

Abbildung 3.4: Spezifikation der Semantik mit AL™

bisher nicht existiert, dann definiert das eine neue Ubersetzungsregel. Zusitzlich kénnen wir
Ubersetzungsregeln definieren, die AL*-Konzepte in Terme iiber den Konzepten der Bibliothek
transformieren. Diese Regeln miissen ebenfalls verifiziert werden. Die Korrektheitsbeweise sind
Simulationsbeweise gegeniiber der AL-Semantik der Quelle und des Ziels. Jede Definition einer
korrekten neuen Regel erweitert den Ubersetzungskalkiil.

3.4.2 AL im Ubersetzungsprozef3

Ubersetzen wir eine Quellsprache in eine konkrete Zwischensprache, dann definieren wir Ab-
bildungen zwischen zwei Sprachen AL und ALj. AL beschreibt die Quellsprache, AL;
beschreibt die Zwischensprache. Die Abbildung ist korrekt, wenn sie mit Regeln des Kalkiils
konstruiert werden kann. Werden zusitzliche Ubersetzungsregeln benétigt, dann miissen diese
ebenfalls verifiziert werden.

Bemerkung: Verwenden wir komplette Sprachen AL; als Zwischensprachen bei der Uberset-
zung beliebiger Quellsprachen wieder, dann definiert das eine Aufspaltung des Ubersetzungs-
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QSAST
Sem.Def.

AL}

AL

AL,
Abbildung 3.5: AL und die Bibliothek bei der Ubersetzung

prozesses, der mit der Aufteilung eines Ubersetzers in Front- und Backend vergleichbar ist. In
diesem Fall miissen wir sicherstellen, daB fiir alle Sprachen aus AL* eine Ubersetzung nach
AL} existiert. Eine hinreichende Bedingung dafiir ist, da$§ es eine Abbildung von AL nach
AL} gibt. &

Fiir realistische Ubersetzungen QS — AL — ZS miissen wir annehmen, da eine Ziel- bzw.
Zwischensprache ZS Konzepte der Quellsprache hat, die nicht in AL vorkommen. Dann kénn-
ten wir zwar eine korrekte Ubersetzung QS — ZS iiber den Weg QS — AL — ZS konstruieren,
aber wir kénnten nicht die Konzepte von Quelle und Ziel fiir die Erzeugung effizienten Codes
ausnutzen. Fiir konkrete Paare von Quell- und Zielsprache 16sen wir dieses Problem, indem wir
zusitzliche Ubersetzungsregeln definieren und verifizieren, die genau die gemeinsamen Kon-
zepte der Quelle und des Ziels ausnutzen. Diese Technik ist von der Codeerzeugung adaptiert.
Bei der kostengesteuerten Termersetzung, wie sie z. B. zur Codierung von Ausdrucksbdumen
eingesetzt wird, kénnen zusétzliche Termersetzungsregeln angegeben werden, die Zielcode mit
geringeren Kosten erzeugen. Abbildung 3.6 illustriert das Vorgehen. Anstatt iiber C; und C
zu iibersetzen, bilden wir die Sprache AL{ direkt mit C’ in die Zwischensprache ab.

Q5 457
Sem.Def.

ALT ©

1\1

ok AL

~C

Abbildung 3.6: Optimierte Ubersetzung einer Quellsprache mit AL

ZS

Betrachten wir den Kalkiil aus Beweissicht, dann beschreiben die Regeln des Kalkiils Schluf3-
regeln auf der Semantik. Transformationen eines Programms und semantische Schliisse ent-
sprechen sich. Fiir eine Transformation t — ¢', die als korrekt bewiesen wurde, gilt auch der
semantische Schlufl [¢'] simuliert [¢]. Der Kalkiil speichert korrekte semantische Schliisse,
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die wiederum zum Nachweis neuer Schliisse ausgenutzt werden kénnen. Will man eine neue
Transformation verifizieren, dann konnen dazu die existierenden Kalkiilregeln benutzt werden.
L&t sich die Transformation mit existierenden Transformationen beschreiben, dann miissen
keine neuen Beweisschritte angegeben werden. Lafit sich eine Transformation nicht direkt aus
Transformationen der Bibliothek zusammenstecken, dann kénnen zumindest Teilschritte iiber-
nommen werden, die vom Anwender (dem Ubersetzerbauer oder auch dem Sprachdesigner)
von Hand ergéinzt werden miissen und der Anwender muf} die Korrektheit der neuen Schritte
nachweisen.

Das Ziel des Kalkiils ist nicht die Herleitung einer automatischen Beweisstrategie zur Ve-
rifikation von Ubersetzungen. Der Anwender muf immer noch die Beweisschritte bzw. die
Transformationen auswéhlen, wird aber durch den Kalkiil von dem Nachweis der Korrektheit
dieser Beweisschritte entbunden.

3.5 Ausnutzung von Transformationsmustern

In Abbildung 3.4 haben wir den Prozefl der Spezifikation der Semantik und der Transformati-
on illustriert. Jede Abbildung einer Sprache AL™ nach AL mu8 verifiziert werden. Eine solche
Abbildung ist aus Teilabbildungen von Sprachkonzepten komponiert. In Abschnitt 3.3 haben
wir dargelegt, wie Sprachkonzepte bzw. korrekte Transformationen korrekt komponiert wer-
den konnen. Bisher haben wir dem Anwender jedoch nur einen geeigneten Korrektheitsbegriff
fiir Transformationen und eine allgemeine Simulationsbeweistechnik an die Hand gegeben.
Die Verifikation einer konkreten neuen Transformation ist Aufgabe des Benutzers. Zu seiner
Unterstiitzung haben wir bestimmte Transformationsschemata identifiziert und allgemein
als korrekt bewiesen. Dabei nutzen wir keine konkreten Eigenschaften eines Sprachkonzepts
aus, sondern argumentieren iiber Eigenschaften des ASM-Formalismus selbst. Die Korrekt-
heit eines Transformationsschemas mufl genau einmal nachgewiesen werden. Entspricht eine
konkrete Transformation einem solchen Transformationsmuster, dann reicht es zur Verifika-
tion der Transformation aus, zu zeigen, dafl} die Transformation tatséichlich eine Instanz des
Transformationsschemas ist.

Der Nutzen von Transformationsmustern resultiert aus der Tatsache, daB alle Ubersetzer
bestimmte Klassen gleichartiger Transformationen durchfiihren. Das wird einsichtig, wenn
man die Aufgaben der Ubersetzung betrachtet. Bei der Abbildung einer Quellsprache werden
komplexe Operationen durch einfachere Operationen der Zielmaschine implementiert, Berech-
nungssequenzen fiir den Zugriff in den Speicher werden in Spezialbefehlen der Zielmaschine
zusammengefaBt, die Uberladung von Operationen wird aufgelést und Indeterminismus, z. B.
bei der Ausdrucksauswertung, wird eliminiert.

Konkret haben wir die folgenden Transformationsschemata identifiziert und verifiziert:
e Dekomposition zur Zerlegung komplexer Konstrukte,
e Komposition zur Zusammenfassung von Operationssequenzen,
e Elimination von Indeterminismus zur Reduktion von Freiheiten und
e Spezialisierung zur Aufldsung von Uberladung.

In (HEBERLE und LOWE, 1998) ist die prinzipielle Idee der Definition von generischen Trans-
formationen {iber ASMs beschrieben, die in (MERKE, 1998) weiter ausgearbeitet wird. In
Kapitel 8 spezifizieren und verifizieren wir diese Transformationsschemata.
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3.6 Wiederverwendung von Sprachkonzepten
und Transformationen

Die formale Spezifikation der dynamischen Semantik einer Programmiersprache und die veri-
fizierte Transformation in eine Zwischensprache ist sehr aufwendig. Daher hat Wiederverwen-
dung einen hohen Stellenwert. Verwenden wir AL als konkrete Zwischensprache in einem Uber-
setzer, dann kénnen wir sowohl die Abbildung QS — AL fiir die Ubersetzung einer Quellspra-
che QS in unterschiedliche Zwischensprachen ZS$ als auch einen Ubersetzer AL — ZS zur Uber-
setzung unterschiedlicher Quellsprachen nach ZS wiederverwenden. Von gréflerem Nutzen ist
die Verwendung einer Bibliothek von Semantikspezifikationen und korrekten Transformatio-
nen. In diesem Abschnitt geben wir die Voraussetzungen fiir Wiederverwendung an, stellen
unsere Bibliothek vor und beschreiben unterschiedliche Moglichkeiten ihrer Verwendung zur
Definition neuer Sprachkonzepte und Ubersetzungen.

Der Ausgangspunkt fiir Wiederverwendung ist die Spezifikation der Semantik. Kénnen wir
semantische Konzepte zur Spezifikation wiederverwenden, dann ergibt sich die Wiederverwen-
dung der Transformation dieser Konzepte und damit der korrekten Implementierung dieser
Transformationen automatisch, da die semantischen Konzepte einer Sprache durch die abstrak-
te Syntax reprisentiert sind und Transformationen auf der abstrakten Syntax durchgefiihrt
werden. Sehen wir die abstrakte Syntax als Représentation fiir Semantik an, dann definiert
unsere Bibliothek eine sprachunabhéingige abstrakte Syntax fiir imperative Sprachen.

Unser Vorgehen ist in Abb. 3.7 illustriert. Wir geben die Semantik einer Quellsprache als Abbil-
dung auf eine Sprache AL" an, die sich aus Konzepten der Bibliothek zusammensetzt. Diese
Abbildung ist kompositionell iiber den einzelnen semantischen Konzepten der Quellsprache
definiert, die durch die Produktionen der abstrakten Syntax bestimmt sind. Innerhalb unse-
rer Bibliothek ist sichergestellt, daf8 es fiir jedes Konzept aus AL eine korrekte Abbildung
in Terme von AL gibt. Unter der Voraussetzung, dal die Komposition der Konzepte aus
AL" bestimmte Eigenschaften erfiillt, haben wir dann auch eine korrekte Ubersetzung der
Quellsprache nach AL. Da der Ubersetzerbauer die abstrakte Syntax angibt, die im Uber-

Abstrakte Syntax QS @ @ @

Semantikdefinition

4 N\
ALY while assign call
AS AS
Transformation C C C
AL AL AL
- J

Abbildung 3.7: Bibliotheksunterstiitzte Spezifikation und Ubersetzung einer Quellsprache

setzer verwendet wird, hat er auch die Freiheit eine sprachunabhéingige abstrakte Syntax zu
withlen. Unsere Konstruktion sorgt dafiir, da das aus Ubersetzungssicht keine Nachteile hat,
wir aber so einen korrekten Ubersetzer konstruieren kénnen. Definiert man eine Sprache aus
vordefinierten Konzepten bzw. iiber einer sprachunabhingigen abstrakten Syntax, dann ist die
entscheidende Frage, wie diese Konzepte komponiert werden bzw. wie die Konsistenz dieser
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Komposition sichergestellt werden kann. Wir haben zwei Moglichkeiten die Korrektheit der
Komposition abzusichern:

1.

Die statische Semantik der Programmiersprache: sie mufl auch in unserem Rahmen wohl-
geformt sein. Das bedeutet, bei der Komposition darf es nicht zu widerspriichlichen
Bedingungen kommen, die an Programme bzw. die Attributierung der Programme ei-
ner Sprache gestellt werden. Auflerdem miissen die statischen Informationen, die jedes
einzelne Sprachkonzept bendtigt, eindeutig definiert sein.

Die Minimalanforderungen fiir die Teilkonzepte eines Sprachkonzepts: sie sichern zu,
dafl die Teile, iiber denen ein Sprachkonzept aufgebaut ist, auch dort eingesetzt werden
diirfen. Der Sprachentwerfer bzw. der Ubersetzerbauer, der die Semantikdefinition (die
Abbildung nach AL") angibt, mufl beweisen, daf§ die Anforderungen fiir jede Verwendung
erfiillt sind. Wird ein Sprachkonzept innerhalb mehrerer Sprachkonzepte verwendet, wie
das z.B. bei Ausdriicken der Fall ist, dann ergibt die Menge der Verwendungen eine
Menge von Minimalanforderungen an dieses Sprachkonzept. Eine falsche Verwendung
driickt sich in Widerspriichen aus.

Fiir das Zusammenstecken ist die Wahl der Abstraktionsebene, auf der wir Semantik betrach-
ten wichtig. Wir betrachten Semantik auf der Ebene von Produktionen der abstrakten Syntax.
Das bedeutet, wir reden auf dieser Ebene z.B. nicht von einem Konzept Polymorphie, son-
dern betrachten die Sprachkonzepte polymorphen Aufruf und die Definition einer Klasse als
Untertyp einer anderen Klasse. Auf dieser Ebene kéonnen wir auch Konflikte erkennen, wenn
Sprachkonzepte nicht orthogonal sind.

Das komfortable Zusammenstecken einer Sprache hiingt stark von den Konzepten ab, die durch
die Bibliothek unterstiitzt werden. Da unser erstes Ziel die Ubersetzung imperativer Sprachen
ist, haben wir folgende imperative Sprachkonzepte definiert und ihre Ubersetzung verifiziert:

Basisdatentypen werden auf spezielle parametrisierte Datentypen der Bibliothek abge-
bildet und kénnen symbolisch iibersetzt werden (HEBERLE und HEUZEROTH, 1997).

Strukturierte Datentypen mit Werte- und Referenzsemantik werden auf Basisdatentypen
mit entsprechenden Zugriffs- und Kopierfunktionen abgebildet.

Dynamische Datenstrukturen erfordern ein Konzept Halde (engl.: Heap), auf dem Ob-
jekte mit unbekannter Lebenszeit abgelegt und verwaltet werden.

Unterschiedliche Parameteriibergabemechanismen fiir Prozeduren und Funktionen, wie
Werte-, Referenz-, In- und In/Out-Parameter, werden mit entsprechenden Zugriffsfunk-
tionen realisiert.

Komplexe SteuerfluBkonstrukte, wie Schleifen, bedingte und Case-Anweisung werden in
Strukturen mit Spriingen iibersetzt.

Uberladene Anweisungen wie z.B. die Zuweisung werden durch speziellere Zwischen-
sprachkonzepte implementiert.

Indeterminismus wird mit Hilfe eines speziellen A L-Konzepts in Zwischensprachprogram-
men explizit gemacht. In unserer Fallstudie betrifft das vor allem die Auswertungsrei-
henfolge bei Ausdriicken.

Die Arbeit von HEUZEROTH (1998) beschreibt imperative Konzepte, die bei der Ubersetzung
einer realistischen imperativen Programmiersprache als Standard identifiziert wurden.
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Fiir die Flexibilitéit des Ansatzes ist die Art und Weise wichtig, wie wir Sprachkonzepte wie-
derverwenden. Im einfachsten Fall finden wir exakt das Sprachkonzept der Quellsprache in der
Bibliothek und sind fertig. Dieser Fall diirfte, zumindest solange die Bibliothek noch im Aufbau
ist, selten eintreten, da Programmiersprachen meist unterschiedliche Nuancen von Sprachkon-
zepten definieren. Haufiger ist der Fall, daf sich ein Konzept aus Konzepten zusammenfiigen
148t, die schon in der Bibliothek vorhanden sind. Dieses Prinzip funktioniert immer, weil die
Sprache AL den Kern der Bibliothek darstellt und so gew#hlt wurde, daf} sich alle imperativen
Sprachkonzepte beschreiben lassen. Allerdings ist dieser Weg nicht sonderlich komfortabel.

Flexible Wiederverwendung erreichen wir durch die Generizitdt von Sprachkonzepten, die wir
auch schon fiir die Verifikation ausgenutzt haben. Sind generische Sprachkonzepte nidmlich
unter Wiederverwendungsgesichtspunkten entworfen, dann abstrahieren sie von den Nuancen
unterschiedlicher Programmiersprachen. Ein konkretes Programmiersprachkonzept wird dann
durch eine entsprechende Instantiierung angegeben. Ein Beispiel dafiir wire eine Schleife, die
sowohl fiir boolesche Ausdriicke aus C, als auch PASCAL verwendbar ist, weil sie in der Schlei-
fenbedingung und dem Schleifenrumpf generisch definiert ist. Allgemein knnen wir generische
Sprachkonzepte beliebig instantiieren, solange die statische Semantik widerspruchsfrei bleibt
und die Minimalanforderungen aus Sicht der dynamischen Semantik erfiillt sind. Einen Spezial-
fall generischer Sprachkonzepte haben wir vorliegen, wenn die Parameter keine Teilkonzepte
darstellen, sondern Schrauben zur Feindefinition eines bestimmten Sprachkonzepts sind. Ein
Beispiel dafiir ist der Integer-Datentyp, den wir mit den Parametern MinInt, MaxInt und
Arithmetik in unsere Bibliothek aufgenommen haben. Die Sprachspezifikation legt dann nur
noch die Parameter fest, die Wertebereiche der Parameter sind vorgegeben und kénnen sogar
statisch gepriift werden. Die Transformation ist in Abhéngigkeit der Parameter definiert, und
die Verifikation kann symbolisch durchgefiihrt werden.

3.7 Implementierung

Als letzte Aufgabe des Konstruktionsprozesses bleibt die korrekte Implementierung der veri-
fizierten Transformationsspezifikation in einer héheren Implementierungssprache. Wir geben
ein Implementierungsschema fiir die Bibliothek von Semantik- und Transformationsspezifika-
tionen an und zeigen, wie sich damit Vor- und Nachbedingungen fiir die Implementierung
ergeben. Die eigentliche Implementierungsverifikation stellt dann vor allem eine Fleiaufgabe
dar, auf die wir in dieser Arbeit nicht weiter eingehen.

Wir haben uns fiir die objektorientierte Implementierungssprache SATHER-K (Go00s, 1997)
entschieden, da sie Generizitdt mit Typschranken als Sprachkonzept anbietet. Damit lassen
sich unsere generisch sperzifizierten Sprachkonstrukte direkt in eine Implementierung umset-
zen. Auflerdem gibt es schon Arbeiten iiber das korrekte Zusammenstecken objektorientierter
Komponenten (MEYER, 1992; FRICK ET AL., 1997), die wir fiir die Verifikation ausnutzen
kénnen?.

Die Implementierung der Sprachdefinitionen und des Ubersetzungskalkiils nutzt konsequent
die Konzepte der objektorientierten Implementierungsprache:

e Generische Klassen implementieren generische Sprachkonzepte und Typschranken defi-
nieren minimale Eigenschaften und Beweisverpflichtungen fiir korrekte Instantiierungen.

2) Prinzipiell hitten wir auch eine Implementierungssprache wihlen konnen, die keine beschrinkte Generi-
zitéit kennt. Dann wire die Umsetzung in eine Implementierung jedoch aufwendiger.
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e Die syntaktischen Einheiten des Kalkiils werden in Klassen umgesetzt. Befehls- bzw.
Instruktionstypen definieren Klassen, Untertypsbeziehungen spiegeln Simulationsbezie-
hungen wieder.

e Daten- und Steuerflufiinformation wird in Attributen gespeichert.
e Transformationsregeln entsprechen Methoden, die eine Ubersetzung implementieren.

e Statische Informationen, die wir fiir die Ubersetzung bendtigen, implementieren wir
durch eine Symbol- und eine Definitionstabelle.

Das Schema zur Umsetzung wird in (HEBERLE ET AL., 1998a) beschrieben und in (HEBERLE
ET AL., 1998b) ausgearbeitet.

Zur Ableitung von Korrektheitsanforderungen fiir die Implementierung interpretieren wir die
Ersetzungsregeln der Transformationsspezifikation als Vor- und Nachbedingungen. Die linke
Seite einer Ersetzungsregel definiert die Vorbedingung, die rechte Seite legt die Nachbedingung
fest.

Anstatt die Implementierung der Transformation selbst zu verifizieren, kénnen wir verifizierte
Uberpriifer der Ergebnisse einer Transformation einsetzen (siehe Abschnitt 2.3.3). Das Bei-
spiel Speicherabbildung zeigt die Vorteile. Das Ergebnis der Speicherabbildung ist einfach zu
iiberpriifen, Adressen miissen eindeutig sein, diirfen sich nicht iiberlappen und miissen Ty-
pgrofen einhalten. Die Implementierung eines Uberpriifers ist daher wesentlich einfacher zu
verifizieren als ein optimierter Algorithmus, der eine méglichst kompakte Speicherbelegung be-
rechnet. In der Transformationsphase ist die Speicherabbildung bisher die einzige Anwendung
fiir Programmpriifung.

Die Wiederverwendung von Implementierungen ergibt sich durch die Wiederverwendung von
Semantik- und Transformationsspezifikationen. Zu jeder Transformationsspezifikation gehort
eine korrekte Implementierung in einer hoheren Programmiersprache. Die Spezifikation be-
schreibt die kombinierte Anwendung von Transformationen und damit auch, wie die entspre-
chenden Implementierungen zusammengesteckt werden.

3.8 Zusammenfassung

Wir haben Verifikationsanforderungen in den traditionellen Prozef zur Konstruktion von Uber-
setzern integriert und sind damit in der Lage, eine korrekte Transformationsphase fiir realisti-
sche Ubersetzer zu konstruieren.

In diesem Kapitel haben wir unseren konkreten Ansatz im Uberblick beschrieben. Wir haben
die Verifikationsaufgabe strukturiert und damit die Komplexitéit von Beweisen verringert. Die
Wiederverwendung existierender, verifizierter Spezifikationen fiir die Semantik und Transfor-
mationen von Sprachkonzepten, zusammen mit den Implementierungen der Transformationen,
senkt die Kosten und reduziert die Moglichkeiten fiir Fehler bei der Konstruktion von Uberset-
zern fiir unterschiedliche Quell- und Zielsprachen. In den folgenden Kapiteln werden die hier
skizzierten Losungsschritte detailliert ausgearbeitet. Die Abbildung 3.8 zeigt die Zuordnung
der einzelnen Kapitel in unsere Architektur zur Konstruktion eines verifizierten Ubersetzers.

Unser Ansatz erfiillt alle im vorigen Kapitel aufgestellten Anforderungen. Der Ubersetzer hat
die gleiche Struktur, wie unverifizierte Ubersetzer und die Verifikation ist in den Konstrukti-
onsprozef} integriert. Die Spezifikationen der Semantik sind operationell, sowohl Quell- als auch
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Semantik
Quellsprache AST AST

) Transformations- | Transformations-
verhaltensgleich spezifikation »/ implementierung

Spezifikation ;

p
Semantik ) N ) . N .
Zwischenreprasentation Zwischenrepréasentation Zwischenrepréasentation
-

Kapitel 5 Kapitel 6 i Kapitel 7 | - Kapitel 10

Abbildung 3.8: Zuordnung von Kapiteln und Konstruktionsproze$

Zwischensprachen kénnen im gleichen Formalismus beschrieben und alle imperativen Sprachei-
genschaften kénnen einfach spezifiziert werden. Die Komplexitiit der Ubersetzungsverifikation
kann durch die Einfiihrung zusitzlicher Zwischensprachen reduziert werden. Ubersetzungen
kénnen fiir einzelne Sprachkonzepte verifiziert werden, weil unsere Semantikspezifikation mit
generischen ASMs und Minimalanforderungen fiir Teilkonzepte eine abgeschlossene Semantik
eines Sprachkonzepts definiert. Auflerdem haben wir auf der Basis der Spezifikationsspra-
che AL ein Konzept fiir die Wiederverwendung von Sprachspezifikationen und korrekt imple-
mentierten Transformationen angegeben. Sogar die Verifikation von Optimierungen, speziell
Codeumordnungen ist moglich, weil die Korrektheit einer Ubersetzung iiber beobachtbarem
Verhalten definiert ist. Da unser Rahmen nicht auf eine feste Zwischensprache festgelegt ist,
kénnen Zwischensprachen entsprechend dem gewiinschten Codeerzeugungsverfahren gewéhlt
werden. Damit haben wir alle Anforderungen zur Erzeugung effizienten Maschinencodes erfiillt.
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Abstrakte Zustandsmaschinen
und Montages

Wir haben in Kapitel 2 den Formalismus der abstrakten Zustandsmaschinen informell vor-
gestellt. Fiir diese Arbeit benétigen wir jedoch eine detaillierte Definition, weil wir formal
iiber die Semantik von Programmiersprachen und iiber die Korrektheit von Transformationen
argumentieren wollen. Wir definieren einen Dialekt von Montages auf der Basis attributier-
ter Grammatiken. Zusétzlich beschreiben wir die graphische Notation von Montages, die wir
entsprechend der Originaldefinition verwenden, deren Semantik wir aber fiir unsere Zwecke
anpassen.

Wenn wir im folgenden von Montages sprechen, dann ist unser Dialekt gemeint, es sei denn
wir erwidhnen explizit die Originaldefinition. Wenn wir von ASMs reden, dann miissen wir
zwei Ebenen unterscheiden. Einerseits ist ASM der Formalismus selbst, also die Sprache zur
formalen Beschreibung von Zustand und Zustandsiibergingen. Andererseits reden wir auch
von einer ASM, wenn wir eine konkrete Spezifikation meinen. Welche Ebene jeweils gemeint
ist, wird aus dem Kontext jedoch sofort klar.

4.1 Die Definition von ASMs

Die folgenden Definition abstrakter Zustandsmaschinen ist aus (GUREVICH, 1997) abgeleitet.
Eine abstrakte Zustandsmaschine ist ein Tupel A = (X, Alg(X), —, ). X ist eine einsortige
Signatur mit der Sorte U, Alg(X) die Menge der X-Algebren, den Zustéinden der ASM, — C
Alg(X) x Alg(X) die Ubergangsrelation und I C Alg(X) die Menge der Initialzustinde von .A.

Ein Zustand ¢ der abstrakten Maschine A ist eine Algebra mit Trigermenge U zusammen mit
Interpretationen der Funktionsnamen aus Y. Ein r-stelliger Funktionsname f wird als eine
Funktion von U™ — U interpretiert. Wir bezeichnen die Interpretation [f], von f im Zustand
q als Basisfunktion bzw. Basisrelation. Ein nullstelliger Name aus ¥ wird als Element von
U interpretiert. Zusétzlich gibt es noch einige spezielle Interpretationen von Namen:

e true, false, undef entsprechen ihrer intuitiven Interpretation.

e Die Interpretation eines Pridikats P : U™ — {true, false} ist eine Menge von r-Tupeln
@, so dafl P(a) = true gilt. Ein einstelliges Pridikat definiert ein Universum.

e Bool ist das Universum {true, false}. Das Gleichheitszeichen wird als Identitétsrelation
auf U interpretiert.

Zusétzlich existiert ein spezielles Universum reserve, das als Quelle fiir neue Elemente fungiert.
In einem Zustand ¢ enthélt reserve alle Elemente so, daf3

e jedes Basispriadikat mit Ausnahme der Gleichheit false liefert, wenn zumindest eines
ihrer Elemente zu reserve gehort.

e jede Basisfunktion undef liefert, wenn zumindest eines ihrer Argumente zu reserve
gehort.

e keine Basisfunktion als Ergebnis ein Element von reserve liefert.
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Die Algebren, die Zustéinde einer ASM beschreiben, sind in (GUREVICH, 1997) einsortig iiber
dem Superuniversum U/ definiert. Einstellige Priadikate beschreiben Universen. Fiir die Ele-
mente z eines Universums P gilt P(z) = true. Setzen wir ein Universum P mit der Menge
der Elemente gleich, fiir die P(x) = true gilt und sehen die Teilmengenbeziehung als partielle
Ordnung iiber den Universen einer ASM an, dann gibt es keinen prinzipiellen Unterschied
zwischen Universen und Sorten mehr. Wir kénnen ¥ daher auch als mehrsortige Signatur in-
terpretieren, indem wir die Informationen iiber Universen miteinbeziehen. Eine ASM ist dann
ein Tupel (X, Alg(X), —, I), wobei ¥ nun eine geordnete mehrsortige Signatur ist. In unseren
Spezifikationen benutzen wir Universen wie Sorten und benennen die Sorten wie die entspre-
chenden Pridikate, die Universen definieren. Fiir eine Funktion f : &4 — U schreiben wir
f:A— B, wenn gilt: A(z) = false = f(x) = undef und A(z) = true = B(f(x)) = true.

Bemerkung: I C Alg(X) kann durch eine Menge von Gleichungen Init definiert werden,
fiir die gilt I = {i € Alg(X) | ¢ = Init}. Sehen wir (X, Init) als algebraische Spezifikation
an, dann gilt I = Mod ({3, Init)). Eine ASM ist dann durch A = ((X, Init), —) beschrie-
ben. In dieser Arbeit nutzen wir diese Sicht fiir die Definition von Transformationen und in
Korrektheitsbeweisen aus, wo wir iiber Gleichungen argumentieren. &

Das Grundkonzept von ASMs sind Aktualisierungen der Interpretation von Funktionen
(engl.: Updates). Anderungen der Interpretation entsprechen Zustandsiibergéingen und werden
durch Aktualisierungsregeln beschrieben. Die einfachste Aktualisierungsregel hat die Form:

wobei f ein Funktionsname aus ¥ mit Stelligkeit n und ¢,¢ = t,... ,¢, ein Term bzw. ein
Tupel von Termen sind. Eine solche Regel nennen wir auch atomar. Informell &ndert diese
Aktualisierung die Interpretation der Funktion f an der ¢ entsprechenden Stelle in die Inter-
pretation von . Die Semantik der Aktualisierungregel ist formal {iber Aktualisierungsmengen
definiert:

Definition 4.1 (Aktualisierungsmenge)
Die zu einer Regel r = f(t) := t gehdrende Aktualisierungsmenge Up(r,q) im Zustand q ist
folgendermaflen definiert:

Up(r,q) < {(L,)}

wobei L eine Stelle(engl.: location) L = (f,[ ¢ |,) bezeichnet und y = [t], die Interpretation
von t im Zustand q ist.

Die Semantik einer Menge von Aktualisierungsregeln R = {ry,... ,r,} in einem Zustand q ist
durch

Up(R,q) = | Up(r:,q)

i=1

definiert.

Die Ausfﬁh;jung einer Aktualisierungsregel R im Zustand ¢ bewirkt die durch Up(R,q) be-
schriebene Anderung der Interpretation. Auf Basis dieser einfachen Aktualisierungsregel wer-
den komplexere Regeln definiert.
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Aktualisierungsregeln kénnen in Blocken zusammengefafit werden.

do in-parallel
Ry
Ro

enddo

Die Aktualisierungen eines Blocks werden simultan ausgefiihrt. Die entsprechende Aktualisie-
rungsmenge ist

Up(do in-parallelR; R, enddo,q) = Up(R1,q) U Up(Ry,q)

Eine solche Aktualisierungsmenge enthélt iiblicherweise mehr als ein Element. Dadurch kann
es zu widerspriichlichen Aktualisierungsmengen kommen. Zum Beispiel ist fiir

f = false

f = true
nicht klar, welchen Wert f nach der Aktualisierung hat.

Definition 4.2 (Konsistenz einer Aktualisierungsmenge)
Fine Aktualisierungsmenge Up (R, q) heifit genau dann konsistent, wenn es fiir alle L = (f, a)
hdchstens ein Element (L,y) € Up(R,q) gibt.

Eine Zustandsénderung wird nur ausgefiihrt, wenn die Aktualisierungsmenge konsistent ist.

Aktualisierungen kénnen durch Bedingungen gesteuert bzw. durch das Erfiilltsein einer Be-
dingung ausgelost werden. Zustandsédnderungen, die von der gleichen Bedingung abhéngen,
werden in einer Regel zusammengefafit.

if Cond then Updates endif,

wobei Cond € Bool und Updates ein Block von Aktualisierungsregeln ist. Eine Regel ist in
einem Zustand g genau dann anwendbar, wenn [Cond], = true. Sind mehrere Regeln in einem
Zustand anwendbar, dann wird indeterministisch eine Regel ausgewihlt.

Die Zustandsiibergangsrelation — wird durch eine endliche Menge von Aktualisierungsregeln
R definiert. = bezeichnet die Komposition von n Zustandsiibergingen, wobei die Komposition
von Relationen wie iiblich durch p; o po = {(u,w) | Fv : (u,v) € p1 A (v,w) € po} definiert
ist. = bezeichnet die reflexive, transitive Hiille von —. Ein Zustand ¢ € Alg(X) ist genau
dann erreichbar, wenn es einen Initialzustand i € I gibt, so daB i = ¢. Die Menge F = {f €
Alg(X) : V¢' € Alg(X) : f + ¢'} beschreibt die Menge der Finalzustinde. Eine ASM ist
genau dann deterministisch, wenn zu jedem Zustand ¢ € Alg(X) hochstens ein Zustand
q' € Alg(Y) existiert, so dal ¢ — ¢'.

In ASMs gibt es zwei Klassen von Funktionen:

e Die Interpretation einer dynamischen Funktion wird durch Zustandsiibergangsre-
geln verdndert. f ist eine dynamische Funktion, wenn eine Aktualisierung der Form
f(t1, ... tn) := tny1 irgendwo in einer Regel auftaucht.

e Die Interpretation einer statischen Funktion dndert sich niemals.
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Zusitzlich Auflerdem gibt es externe Funktionen, die die Interaktion mit der Umwelt er-
lauben. Sie miissen nicht exakt spezifiziert sein, aber es kénnen bestimmte Eigenschaften
angegeben werden, die in jedem Zustand erfiillt sind. Externe Funktionen kénnen in unter-
schiedlichen Zustidnden unterschiedliche Werte liefern. In einem Zustand liefert eine externe
Funktion jedoch bei jeder Verwendung den gleichen Wert.

Der ASM-Formalismus definiert einige niitzliche Erweiterungen des Grundmodells, die in Ab-
bildung 4.1 zusammen mit ihrer informellen Bedeutung beschrieben sind. Die Abbildung

‘ Erweiterung ‘ Informelle Bedeutung ‘

choose v: v in U Fiihre die Regel R fiir ein beliebiges Element v € U aus. Diese Regel
R implementiert die nichtdeterministische Auswahl.

endchoose

do forall v : P(v) | Fiihre die Regel R fiir alle Elemente aus dem Bildbereich von P parallel
R aus.

enddo

extend U with 4 | Nimm ein Element u aus dem Reserveuniversum, fiige das Element zum
R Universum U hinzu und fiihre die Regel R aus. Vor der Ausfithrung

endextend von extend gilt reserve(u) = true und U(u) = false. Anschliefend gilt

reserve(u) = false und U(u) = true.

Abbildung 4.1: Erweiterungen des ASM-Modells

4.2 zeigt einige Abkiirzungen, die wir verwenden, um die Lesbarkeit von Spezifikationen zu
erhohen. Auflerdem koénnen in ASM-Regeln Makros verwendet werden. Sie werden einfach

‘ Regel ‘ Abkiirzung ‘

if C1 then Rl endif
if —¢; then Ry endif

if ¢; then Ry else Ry endif

if ¢; then
if ¢ A ¢ then R; endif if ¢y then R;
if ¢4 AN —cy then R, endif else Ry endif
endif

Abbildung 4.2: Abkiirzungen von ASM-Regeln

textuell durch ihre Definition ersetzt. Ein Makro kann parametrisiert sein.
macro(pi, - - ,pr) = t(p1,--. , k)
Dabei ist ¢ ein Term mit Variablen py, ... , px.

Wir verwenden in unseren Spezifikationen die Datentypen SET, LIST und die natiirlichen
Zahlen N mit den iiblichen Operationen. Dabei nehmen wir an, dafl diese Datentypen durch
entsprechende Termalgebren definiert sind, deren Trigermenge die entsprechende Sorte re-
prasentiert.

4.2 Die Vereinigung von ASMs

In dieser Arbeit verwenden wir einen speziellen Vereinigungsoperator iiber abstrakten Zu-
standsmaschinen, um die formale Semantik einer Sprache induktiv iiber den abstrakten Zu-
standsmaschinen aufzubauen, die Teilsemantiken definieren.
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Zwei ASMs A; und A, kénnen vereinigt werden, A;W.A,, indem ihre Initialzustdnde kombiniert
und ihre Aktualisierungsregeln vereinigt werden.

Definition 4.3 (Vereinigung von ASMs)
Die Vereinigung A1 & Ay von ASMs Ay = (24, Alg(31), Ry, 1) und Ay = (3, Alg(Xs), Re, I5)
ergibt die ASM A = (21 U 22, Alg(El U 21), Rl U Rg, 11’2), wobes 11’2 |21= Il und 11’2 ‘22: IQ.

Definition 4.4 (Giiltigkeit der Vereinigung von ASMs)

Wir nennen die Vereinigung zweier ASMs A, und A, gtiltig, wenn es einen Initialzustand
der neuen ASM A @ Ay gibt, in dem alle Funktionssymbole f € X1 U X5 eine konsistente
Interpretation haben.

In unserem Anwendungsfall sind wir jedoch nicht ganz so restriktiv. Wir erlauben explizit, dafl
die Interpretation einer Funktion im Initialzustand der einen ASM undefiniert ist, wihrend sie
im Initialzustand der anderen ASM einen definierten Wert hat. Die konsistente Interpretation
einer Funktion f : sy X ... X s, — s, die sowohl in ¥, als auch in ¥, definiert ist, bedeutet
dann, daf} fiir zwei Initialzustéinde 7; aus A; und i, aus A, gilt:

VT € 51X ... X 81 [f 1 (T) # undef N[ [0, (T) # undef = [f 1, (7) = [/ 1.(2).

Die Definition von Vereinigung und Giiltigkeit sagt nichts {iber die Konsistenz der Regeln zur
Definition der Zustandsiibergangsrelation aus. Das ist schon durch den ASM-Formalismus ab-
gedeckt, der besagt, dafl inkonsistente Aktualisierungsmengen, verursacht durch widerspriichli-
che Aktualisierungen von Funktionen, {iiberhaupt keine Aktualisierung bewirken. In diesem Fall
bleibt die abstrakte Zustandsmaschine also einfach stehen.

4.3 Ein Dialekt von Montages

Die urspriingliche Definition von Montages setzt auf der konkreten Syntax einer Program-
miersprache auf und definiert die statische Semantik mit Hilfe von Prédikaten iiber konkre-
ten Strukturbdumen. Natiirlicherweise legt man beim Entwurf einer Sprache jedoch erst eine
abstrakte Syntax fest und definiert dariiber die statische und die dynamische Semantik. An-
schlieflend definiert man die konkrete Syntax durch eine Abbildung der abstrakten Syntax auf
Symbolfolgen. Daher verwenden wir eine modifizierte Version von Montages, die sowohl die
statische, als auch die dynamische Semantik {iber abstrakten Strukturbdumen (AST) definiert
und zusétzlich mehr Moglichkeiten zur Spezifikation statischer Semantik bietet.

Die statische Semantik wird durch eine attributierte Grammatik AG = (G, A, R, C') mit der
abstrakten Syntax G = (N, T, P,Z) und einer Familie von Mengen A = (Ax)xenur, den
Attributen definiert. R = (R),)pep ist eine Menge von Attributierungsregeln, und C' = (C)pep
beschreibt die Menge der Bedingungen, die fiir die Attributierung statisch semantisch korrek-
ter Programme erfiillt sein miissen. Durch die Verwendung von attributierten Grammatiken ist
eine beliebige Auswertungsreihenfolge von Attributierungsregeln moglich. Das ist ein weiterer
Unterschied zur Originaldefinition von Montages, wo die statische Semantik durch eine einma-
lige Links-Rechts-Tiefensuche {iber dem Strukturbaum berechnet wird. Diese Einschrinkung
verhindert unter Umsténden die effiziente Berechnung der statischen Semantik. Erlaubt eine
Programmiersprache z. B. die Benutzung eines Namens vor seiner Definition, dann kann nicht
in einem einzigen Tiefensuchdurchlauf iiberpriift werden, ob die statische Semantik eines Pro-
gramms korrekt ist. In der Originalversion von Montages werden Prédikate, die nicht gleich
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berechnet werden koénnen, aufgesammelt und erst nach dem kompletten Durchlauf aufgelost.
Alternativ wird die Uberpriifung semantischer Bedingungen in die dynamische Semantik ver-
lagert. Fiir die erste Moglichkeit gibt es keine effiziente Berechnungsstrategie, und die zweite
Moglichkeit ist nicht erwiinscht, weil statische, semantische Eigenschaften in der dynamischen
Semantik nichts zu suchen haben.

Die grundlegende Idee zur Beschreibung dynamischer Semantik besteht darin, dafl einem Kno-
ten des AST entweder Kommandos (Tasks) zugeordnet werden, die iiber Steuer- und Da-
tenflulinformation in Beziehung stehen, oder dafl ein Knoten einen Teilbaum (eine Phrase)
reprisentiert, dessen Semantik wiederum durch einen Teilgraphen iiber Kommandos reprisen-
tiert wird. Unsere Montages-Spezifikation definiert eine Abbildung von kompletten abstrakten
Strukturbdumen auf Kommando-Graphen. Aus der Attributierung des abstrakten Struktur-
baums und den Zustandsiibergangsregeln konstruieren wir eine ASM, die Programmgraphen
interpretiert und damit die dynamische Semantik einer Sprache operationell spezifiziert. Die
dynamische Semantik ist nur {iber Programmen definiert, die wohlgeformt sind im Sinne der
statischen Semantik der Sprache. Programme mit statischen semantischen Fehlern haben keine
dynamische Semantik.

Eine Montages-Spezifikation M = (AG, A) definiert nun eine attributierte Grammatik AG =
(G, A, R,C) und einen Interpretierer A = (3, Alg(X), —, I). Die Spezifikation enthélt fiir jede
Produktion aus G eine Montage, die aus vier Komponenten besteht:

1. der Produktion der abstrakten Syntax,

2. einer Menge von Attributierungsregeln (teilweise graphisch dargestellt), die die statische
Semantik und eine Abbildung des abstrakten Strukturbaums auf einen Instruktionsgra-
phen beschreiben,

3. einer Menge von Bedingungen an die Attributierung und
4. einer Menge von ASM-Regeln, die die Interpretation von Instruktionen beschreiben.

Im folgenden beschreiben wir, wie aus einer Montages-Spezifikation zu einem konkreten Pro-
gramm die Menge der X-Algebren abgeleitet werden kann, die den Initialzustand einer ASM
A beschreibt. Diese Abbildung zusammen mit den ASM-Regeln der vierten Komponente de-
finiert dann die Semantik der Sprache.

Der Ausgangspunkt fiir die Spezifikation ist der attributierte Strukturbaum eines Programmes.
Der Aufbau des Strukturbaums ist durch die abstrakte Syntax angegeben, die definiert, wie
Programmterme aussehen. Die Attributierung eines Programmterms kann abhingig vom Kon-
text unterschiedlich sein. Daher miissen wir Terme abhingig von ihrem Auftreten im Struk-
turbaum unterscheiden konnen. Wir erreichen das, indem wir jedem Knoten des Baums noch
eine eindeutige Kennzeichnung seines Auftretens zuordnen!.

Die Nichtterminal- und Terminalsymbole X € N U T definieren Sorten. Die Struktur von G
impliziert eine partielle Ordnung auf diesen Sorten und definiert Konstruktoren zum Aufbau
der Terme einer Sorte.

e Eine Regel X ::=Y | Z € P fiihrt Sorten Y und Z mit Y < X und Z < X ein. Da Sorten
Mengen sind, wird die partielle Ordnung < durch die Teilmengenbeziehung induziert.

e Eine Regel X ::=Y;...Y, € P fiihrt einen Konstruktor cx : N* x Y] x ... x Y, — X ein.

1) Dieses Vorgehen dhnelt dem Vorgehen von POETZSCH-HEFFTER (1997).
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Die Sorte Node bildet die Vereinigung aller von N U T induzierten Sorten und beschreibt die
Knoten eines Strukturbaums.

Der Einfachheit halber codieren wir das Auftreten eines Terms mit einer Liste natiirlicher
Zahlen. Ein Term x = cx (0, Y1, - - - Yx) ist wohldefiniert, wenn

tail(oy,) = ... = tail(oy,) = o,

Per Konstruktion konnen wir Wohldefiniertheit sicherstellen. Fiir die Terme y;, die als Teil-
terme eines Terms x = cx (04, Y1, - - - Yx) auftreten gilt:

Oy, = [l]og] .. Oy, = k0]

wobei o, = [, falls der Term x = ¢z (04, y1,--- ,yx) ein komplettes Programm beschreibt.

Die Attribute definieren Funktionen aus . Fiir jedes Attribut a € Ax mit Typ T existiert eine
Funktion a € ¥,a : X — T'. Eine Attributierungsregel fiir eine Produktion X, = X;... X,
hat die Form:

XZ'.CL = f(Xil.al, cee ,Xik.ak)

mit 0 < 4,%1,...,% <n,a:T € Ax,, a; : Tj € AXij fir 7,5 = 1,... ,k und einer Funktion
f:T1 x...x T — T. Entsprechend der Definition von Attributgrammatiken, siehe (WAITE
und GoO0s, 1984), ist ein Attribut entweder synthetisiert oder ererbt. Attributierungsregeln
definieren Gleichungen, die von Alg(X) erfiillt sein miissen.

Fiir jede Produktion p: Xy == X5 ... X, gilt:
Wenn xg = ¢x,(0z0X1, - - - ,Xn), dann a(x;) = f(ai (Xi,), - - -, i, (xi,))

fir alle X;.a := f(X;,.a1,...,X;,.ax)

Eine Bedingung c sieht folgendermafien aus:
f(le A1, . .. ,Xik.ak) = g(Xik+1.ak+1, Xim.am),

wobei 0 < 4,41,...,% < n,a; : Tj € AXij, 1<k<m,f:T x---xT, - T, und
g: Tk X+ x T, — T fir einen Typ 7.

Jedes giiltige Programm 7 muf} diese Bedingungen erfiillen. Daher erfiillt die statische Algebra
fiir jede Produktion X, ::= X --- X,

Wenn xg = cx4(0g9, X1, - - - ,Xp), dann f(ay(x;,), .-, ax(xi,)) = g(@rs1Xigr1)s - -+ (X))

Die ASM A hat eine spezielle Sorte Task, die die Instruktionenmenge der Sprache reprisentiert.
Montages fiihren Untersorten von Task ein. stop ist eine spezielle Instruktion, die das Ende
der Programmausfiihrung signalisiert. Montages definieren eine Erweiterung des abstrakten
Strukturbaums zu einem Instruktionsgraphen. Die zweite Komponente einer Montage spezifi-
ziert diese Erweiterung. Aus Sicht der abstrakten Syntax werden die einzelnen Produktionen
um die Kommandos erweitert, iiber denen der entsprechende Instruktionsgraph aufgebaut ist.
Kommandos sind neue Terminalsymbole.

Sei X =Y ...Y} eine Regel der abstrakten Syntax der Sprache. Der entsprechende Instrukti-
onsgraph ist tiber Kommandos T; ... T;, T; < Task < Node aufgebaut. Die Sprachspezifikation

69



SRS LA AAVL. Ayttt aiifiiioal AL AyALaLvttoe v

definiert fiir jede Regel der Syntax den entsprechenden Kommandographen in Abhéngigkeit
der Nichtterminale Y;. Fiir die Kommandos gelten dabei die gleichen Annahmen wie fiir Kno-
ten des Strukturbaums. Daher stellen sie im Prinzip eine Erweiterung der abstrakten Syntax
dar. Aus einer Regel X = Y;...Y} wird dann die neue Regel X ==Y;...Y, T} ...T}, wo-
bei die T; Terminale des entsprechenden Kommandographen sind. Sei cx der entsprechende
Konstruktor, dann gilt fiir einen Term x = c¢x(0,Y1,--- ; Y&, €1, (04,), - - - 5 ¢ (04,)):

oy, = [1]0g] ... oy, = [k|og] 0, = [k +1|og] ... 0y, = [k + j|og]

Zusétzlich hat A Sorten, die Basisdatentypen (deren Semantik algebraisch spezifiziert ist)
zusammen mit ihren Operationen definieren. Weitere Sorten definieren Typen (Type) und
einen abstrakten Speicher mit einer Menge von Referenzen (Reference).

Eine Montages-Spezifikation definiert immer die folgenden Attribute:

e initial : 27 reprisentiert die Menge der Kommandos, die initial fiir eine Phrase aus-

gefiihrt werden konnen.

e terminal : Task reprisentiert das Kommando, das in einer Phrase als letztes ausgefiihrt
wird.

o nexttask : Task x N — Task beschreibt die Nachfolger eines Kommandos im Steuerfluf3.
Der zweite Parameter ist notwendig, weil es mehrere Nachfolger geben kann.

e data : Task X N — Task beschreibt Datenabhéingigkeiten zwischen Kommandos, die aus
Operationen iiber Daten resultieren.

Die Funktionen initial, terminal, nexttask und data sind iiber Kommandoknoten definiert und
werden in der semantischen Analyse berechnet. initial- und terminal werden benutzt, um
Phrasen in ihren Kontext im Instruktionsgraphen einzubetten.

Neben den statischen Funktionen von ¥ definiert die ASM A Funktionen, die fiir die Inter-
pretation und damit fiir die Definition der dynamischen Semantik einer Programmiersprache
notwendig sind.

e ct : Task ist ein abstrakter Programmzéhler, der das aktuell auszufiihrende Kommando
beschreibt.

e value : Task — Value wird benutzt, um Werte von Kommandos zu modellieren bzw.
wir benutzen value : Task x N — Value, wenn es wihrend der Interpretation mehrere
Instanzen einer Funktion geben kann. Value ist die Vereinigung iiber den Werten der
Basistypen.

e content : Reference — Value modelliert den Speicher.

Zu jedem Nichtterminal der abstrakten Syntax existiert eine Montage, welche in ihrer vierten
Komponente Zustandsiibergangsregeln definiert. Diese Regeln beschreiben die Interpretation
von Kommandos, die durch diese Montage eingefiihrt werden. Die Ubergangsregeln haben die
Form:

if X(ct) A cond then
Updates
endif

Sehen wir die Zusténde einer ASM als mehrsortige Algebren an, dann wiirden wir in der
Bedingung iiberpriifen, ob ct aus der Sorte X ist (wir schreiben dafiir X (ct)).
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Die Interpretation von statischen Funktionen ist durch die Attributierung des AST definiert.
Ist die Klasse der Programme als algebraische Spezifikation iiber der Signatur ¥ der ASM
beschrieben, dann definieren die Attributierungsregeln Gleichungen, die die Klasse der X-
Algebren einschrianken. Fiir den Initialzustand gelten bei Vorliegen eines konkreten Programms
Prog folgende Gleichungen iiber dynamischen Funktionen:

Reference = ()
content = 0
ct = choose(Prog.initial)

Die Funktion choose beschreibt die indeterministische Auswahl eines Elements aus einer Menge
von Moglichkeiten, hier der Menge der initialen Kommandos des Programms Prog.

Montages erlauben die graphisch/textuelle Definition von Attributierungen. Wir fiihren die
Notation anhand eines Beispiels ein. Die Montage in Abb. 4.3 definiert die statische und dy-
namische Semantik einer Zuweisung. Die erste Komponente definiert die abstrakte Syntax. Die

Assign SASM ::= Des Expr
data(1)

NT NT
|--->{Expr - —— —>| Des [ — — — — — =>T

data(0)

Expr.defs := Assign_SASM .defs
Des.defs := Assign_SASM.defs

condition is_defined(Des.name, Assign_SASM.defs)
coercible(Expr.type, Des.type)

if Assign(ct) then
content(ct.data(1).addr) := value(ct.data(0),reclevel)
ct := NT(ct,0)

end

Abbildung 4.3: Beispiel einer Montages fiir eine Zuweisung

linke Seite der Zuweisung ist ein Designator, die rechte Seite ist ein Ausdruck. Der zweite Teil
zeigt den Instruktionsgraphen, der mit einer Zuweisung identifiziert wird. Rechtecke stehen fiir
Teilgraphen (Phrasen), Kreise reprisentieren Kommandos der Sorte Task. Der Graph definiert
zwei unterschiedliche Arten von Kanten, die mit den entsprechenden Attributnamen benannt
sind: durchgezogene Linien beschreiben Datenabhiingigkeiten (data(i)), gestrichelte Kanten
beschreiben den Steuerflu8 (nexttask(i)). Zusétzlich gibt es die Kanten I und 7', welche die
Attribute initial und terminal fiir den entsprechenden Teilbaum definieren und iiber die der
Teilbaum in den Kontext eingebunden wird. In der Montages wird das Attribut defs fiir Expr
und Des textuell definiert. Attributierungsregeln kénnen auch textuell angegeben werden. At-
tributnamen stehen dann entweder fiir ein konkretes Kommando oder fiir Nichtterminale, die
Teilbdume repréisentieren. Hier ist natiirlich auch der Bezeichner des Sprachkonzepts erlaubt,
welches durch die Montage selbst spezifiziert wird. Es gibt Fille, in denen mehrere Terminale
bzw. Nichtterminale gleichen Namens in einem Sprachkonzept verwendet werden. In diesem
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Fall unterscheiden wir diese Nicht-/Terminale durch eine zusétzliche eindeutige Numerierung,
wie es auch bei der Definition attributierter Grammatiken iiblich ist.

Eine Regel X ::=Y;...Y; T1...T; definiert in der graphischen Darstellung Rechtecke fiir die
Y; und Kreise fiir die 7j. Ein Kommandoknoten v definiert ein Element einer Sorte T; und es
gilt v € Ty U...UT,;. Ist v eine Phrase aus Y;, dann gilt v € Y; U...U Y} und fiir v sind
die Funktionen #nitial und terminal definiert. Aus der graphischen Darstellung leiten sich die
folgenden Attributierungsregeln ab.

e Fiir eine Datenabhéngigkeitskante (¢, v) mit der Nummer i gilt:

veTU...UT; = data(t,i) =v
veYiU...UYy = data(t,i) = v.terminal

Datenabhéngigkeitskanten von Phrasen auf Terminale oder von Phrasen auf Phrasen
sind nicht erlaubt.

e Fiir eine SteuerfluBkante (v,v’) mit der Nummer 7 gilt:

veETIU...UT; AV €T U...UT; = nexttask(v,i) =’
veTU...UT; AV €Y U...UYy = nesttask(v, i) = choose(v'.initial)
veY U...UY AV eT1U...UT,; = nesttask(v.terminal, i) = v’
veYiU...UYe AV €Y U...UYy = nesttask(v.terminal,i) =
choose(v'.initial)
e Fiir eine Steuerflulkante (I,v) und = = cx,(0,y1,- .-, Yk t1,-- -, t;) gilt:

ve T U...UT; = z.unitial =v
veY U...UYy = =z.initial = choose(v.initial)

e Fiir eine Steuerflulkante (v,T) und = = cx,(0,y1,- .-, Yk t1,. .., t;) gilt:

veT U...UT; = z.terminal =v
veEYU...UY, = z.terminal = v.terminal

In unserem Beispiel wird die definierende Typinformation von Fzpr und Des aus dem Attribut
Assign.defs abgeleitet, das die Definitionen aus dem Kontext der Assign-Phrase beschreibt.
Die Attributierung des Instruktionsgraphen wird entsprechend dem obigen Schema erzeugt.
Es gelten die Gleichungen:

expr.defs = x.defs

des.defs = x.defs

x.1nittal = expr.initial

x.terminal = assign

nexttask (expr.terminal, 0) = choose(des.initial)
nexttask (des.terminal, 0) = assign

data(assign, 0) = expr.terminal

data(assign, 1) = dest.terminal }

E; = { X = Cassign (04, des, expr, assign)
X = Cassign 0z, des, expr, assign)
X = CAassign (0, des, expr, assign)
X = CAassign (0, des, expr, assign)
X = CAassign (0, des, expr, assign)
X = CAssign (0g, des, expr, assign)
X = CAssign (04, des, expr, assign)
X = CAssign (04, des, expr, assign)

L R R A R A

(4.1)
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Der dritte Teil einer Montage definiert die Menge von Bedingungen Cyggign. In unserem Bei-
spiel wird verlangt, dal der Name des Designators im aktuellen Kontext definiert ist. Schlief3-
lich wird im vierten Teil der Montage die ASM-Regel zur Interpretation des Zuweisungs-
Kommandos definiert. addr(data(assign, 1)) bestimmt die konkrete Referenz, deren Inhalt von
assign in den Wert von walue(data(assign,0)) (genauer von wvalue(Expr.terminal)) gedndert
wird.

Eine Montages-Spezifikation definiert fiir jedes konkrete Programm der Sprache einen Pro-
grammgraphen G(FE,V’), den man als Représentation der Semantik des Programms ansehen
kann. Die Knotenmenge V' ist durch die Kommandouniversen Task; beschrieben, die aus dem
Programm abgeleitet werden. Jeder Knoten ist Element eines Kommandouniversums, das im
Prinzip den semantischen Typ eines Knotens festlegt. Die Kantenmenge E beschreibt Steuer-
und DatenfluBinformation, sie definiert die Funktionen data und nezttask. Diese graphische
Reprisentation bildet die Grundlage fiir die Spezifikation von Transformationen durch beding-
te Graphersetzungsregeln. Die Notation, die wir dabei verwenden, stammt von DORR (1995)
und wird in Anhang A eingefiihrt.

4.4 Zusammenfassung

In diesem Kapitel haben wir die Teile von abstrakten Zustandsmaschinen, die wir in unseren
Spezifikationen verwenden, formal eingefiihrt. Zuséitzlich haben wir eine mehrsortige Sicht auf
ASMs beschrieben, die wir im Rest der Arbeit verwenden. Mit unserer modifizierten Seman-
tik von Montages haben wir gegeniiber der Originaldefinition Restriktionen bei der Definition
statischer Semantik aufgelost und die Mdoglichkeit erdffnet, existierende Werkzeuge fiir attri-
butierte Grammatiken zur Generierung der semantischen Analyse einzusetzen. Ein weiterer
Unterschied besteht darin, dal wir die dynamische Semantik iiber dem abstrakten Struktur-
baum angeben, da eine Sprache iiblicherweise iiber genau dieser Struktur definiert wird. Diese
Sicht deckt sich mit dem Bild des Ubersetzerbauers, der die lexikalische und syntaktische
Analyse einer Programmiersprache als reine Textverarbeitungsaufgabe ansieht, die nichts mit
Semantik, sondern héchstens mit Pragmatik zu tun hat. Auflerdem muf sich eine Spezifikation
der Semantik {iber der konkreten Syntax mit unnotigen syntaktischen Details auseinanderset-
zen und implizit Abstraktionen vornehmen. Die Konzentration auf die semantisch relevanten
Details ist durch die abstrakte Syntax schon vorgegeben.
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Eine universelle Sprache zur
Spezifikation dynamischer
Semantik

Alle imperativen Programmiersprachen werden auf von-Neumann-Architekturen implemen-
tiert. Daher sind diese Sprachen alle iiber demselben semantischen Kern definiert und wir
kénnen eine universelle Sprache AL definieren, mit der die Semantik imperativer Program-
miersprachen beschrieben werden kann.

In diesem Kapitel untersuchen wir zuerst existierende ASM-Spezifikationen von Programmier-
sprachen und identifizieren das zugrundeliegende abstrakte Modell fiir die Interpretation. Dann
geben wir ein abstraktes Maschinenmodell fiir imperative Quell- und Zwischensprachen an, das
wir aus der Analyse in Abschnitt 2.1.3 gewonnen haben. Dieses Modell umfafit alle Konzepte,
die zur operationellen Definition der dynamischen Semantik imperativer Sprachen zwingend
notwendig sind. Mit Hilfe dieser Vorarbeiten definieren wir dann die konkrete Sprache AL.

In erster Linie sind wir an einer minimalen, aber ausreichend méchtigen Sprache zur Spezifika-
tion der dynamischen Semantik imperativer Quellsprachen interessiert. Diese Sprache erwei-
tern wir jedoch sofort um einige Sprachkonzepte, z. B. Funktionen, mit denen die Spezifikation
von Sprachen einfacher und auch versténdlicher wird, deren Abbildung auf die Minimalspra-
che jedoch sehr aufwendig wéire. Die Sprache AL enthilt keine semantischen Konzepte wie
z.B. Klassen, Vererbung oder Module, die aus Griinden des Systementwurfs eingefiihrt wur-
den. Diese zusétzlichen Abstraktionskonzepte haben vor allem Auswirkungen fiir die statische
Semantik. Ihre dynamische Semantik kann mit Hilfe der Basiskonzepte beschrieben werden.
Die Wahl von AL garantiert, dafl dies immer moglich ist.

5.1 Eine Teilklasse von ASMs

Existierende ASM-Spezifikationen fiir Sprachen beschreiben Steuerflulinformation und Daten-
abhingigkeiten und definieren eine Interpretation fiir die Befehle der Sprache. Sprachkonzep-
ten werden ASM Universen zugeordnet. Da wir Universen und Sorten synonym sehen kénnen,
siehe 4.1, reden wir im folgenden von Sorten. Die konkreten Instanzen eines Sprachkonzepts,
in einem konkreten Programm, definieren die Elemente der entsprechenden Sorte Task.

In Kapitel 2 haben wir schon festgestellt, daf} Steuer- und Datenflufirelationen adéiquat zur
Beschreibung von Programmiersprachsemantiken sind. Daher fiihren wir fiir die Klasse SASM
ausgezeichnete Funktionsnamen ein, mit denen Steuerflu- und Datenabhingigkeiten, sowie
eine Abarbeitungsreihenfolge iiber Kommandos modelliert werden. ct ist ein abstrakter Pro-
grammzeiger, der wiahrend der Interpretation eines Programms entsprechend vorberechneter
Steuerfluflinformation, repréisentiert durch eine Funktion nexttask, weitergeschaltet wird. Au-
erdem verlangen wir, dafl eine ASM der Klasse SASM ausgezeichnete Funktionen #nitial und
terminal definiert. initial beschreibt die Menge von Kommandos die beim Start der ASM
potentiell zuerst ausgefiihrt werden, terminal beschreibt das Kommando, mit der die ASM
endet. Wir benutzen eine Funktion value, die jedem Kommando einen Wert zuordnet. Bei der
Definition beriicksichtigen wir schon, dafl es mehrere Instanzen fiir ein Kommando, aber nur
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eine textuelle Reprisentation im Programmgraphen gibt und modellieren das mit Hilfe des
zweiten Parameters von value. Fiir die Interpretation von Operationen benotigt man manch-
mal die Werte anderer Berechnungen. Die dadurch auftretenden Datenabhéngigkeiten werden
durch die Funktion data beschrieben.

Definition 5.1 (SASM-Signatur)
Die Klasse SASM umfafit ASMs mit einer Menge von Kommandosorten!

Task = Task; U ... U Tasky

Die Funktionenmenge von X 4 enthdlt auf jeden Fall folgende Funktionen:

ct : — Task
value : Task x N — Value
nexttask : Task x N — Task

data : Task x N — Task

initial 9 Task

terminal : Task

Es gilt Value N Task = 0.

Die dynamische Semantik einer Programmiersprache hingt im wesentlichen von der Inter-
pretation der Kommandos ab. Diese Interpretation ist durch die Regeln der ASM (ASM-
Programme) beschrieben. Wir schrinken daher auch die Menge der zuldssigen SASM-
Programme ein. In einem SASM-Programm héngen alle Regeln von dem Programmzeiger
ct und seinem aktuellen Zustand ab.

Definition 5.2 (SASM-Programm)
In einem SASM-Programm diirfen nur Regeln vorkommen, die die folgende Gestalt besitzen:

if T; (ct) then
do in-parallel
Tls <225 Tn
enddo
endif

T1y--- ,Tn sind beliebige ASM Regeln, T;(ct) ist in der originalen ASM-Sicht ein Basispridikat
und in der Sortensicht eine Funktion, die tiberprift, ob das Argument aus der Sorte gleichen
Namens ist. Zu jeder Sorte Task; darf es nur eine Regel geben, welche die Interpretation
definiert. Wir werden solche SASM Regeln im folgenden als Kommandos bezeichnen, wenn
Verwechslungen mit Kommandosorten nicht zu befiirchten sind.

Wir haben noch weitere Forderungen an die Klasse SASM:

1. Ein Kommando wird nur dann ausgefiihrt, wenn der globale Programmzeiger ct zur
entsprechenden Kommandosorte gehort. Damit die Semantik von ct immer eindeutig

1) Wir betrachten hier nur endliche Mengen von Kommandosorten. Allerdings kann man sich vorstellen,
daf} eine Sprache die dynamische Definition von Operationen erlaubt. In diesem Fall wire die Menge der
Instruktionstypen potentiell unendlich.
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bestimmt ist, fordern wir fiir eine SASM, dafl die Kommandosorten von A disjunkt sind,
d.h.

[Task;]N[Task; | =0 fir Vi,jel,i#j

Bemerkung:Diese Forderung spiegelt das intuitive Verstindnis wieder, dafl die Seman-
tik eines Kommandos eindeutig sein mufl. Soll Indeterminismus beschrieben werden,
dann wird dieser explizit innerhalb der Regel eines Kommandotyps modelliert. &

2. Steuerfluflinformation und Datenabhéngigkeiten sind statische Informationen, daher sind
nerttask und data statische Funktionen im Sinne der ASM-Terminologie.

3. Steuer- und Datenfluflinformation werden getrennt modelliert. Deshalb sind Aktualisie-
rungsregeln der Form ct := data(ct, 7) nicht erlaubt.

Damit ist die Klasse SASM vollsténdig definiert.

5.2 Ein abstraktes Maschinenmodell

Jede Programmiersprache definiert eine abstrakte Maschine. Diese Maschinen haben gemein-
same semantische Konzepte, die fiir die Beschreibung von Berechnungen eines Programms
benotigt werden. Diese grundlegenden Konzepte sind fiir Quell-, Zwischen- und Zielsprachen
identisch.

e Werte und Ausdriicke: Grundlage von Berechnungen eines Programms sind arithme-
tische und logische Operationen auf entsprechenden Werten. Zielmaschinen, auf denen
Berechnungen letztendlich ausgefiihrt werden, definieren Daten wie Integer, Float, Bool,
zusammen mit den entsprechenden Operationen. Werte und Operationen kdonnen durch
Algebren spezifiziert werden.

Eine abstrakte Modellierung dieser Basisdaten durch Z oder R, wie das in den meisten
Formalismen der Fall ist, ist nicht adiaquat, da die Spezifikation dann nicht mehr alle
Information der Programmiersprache (z.B. Minimum, Maximum, Arithmetik) wider-
spiegelt.

e Speicher: Zentraler Bestandteil des Maschinenmodells ist der Speicher, in dem die Er-
gebnisse von Berechnungen gespeichert werden. Den Elementen des Speichers sind Werte
zugeordnet, die gedndert werden konnen. Der Speicher représentiert den Zustand eines
Programms. Abstrahiert man von dem konkreten, adressierbaren Speicher von Zielma-
schinen, dann kann man den Speicher als eine Ansammlung von Objekten betrachten,
die jeweils einen Wert haben. Neue Objekte konnen erzeugt und der Wert eines Ob-
jekts kann gelesen oder durch einen anderen Wert ersetzt werden. Jedem Objekt ist eine
eindeutige (symbolische) Referenz zugeordnet.

e Typen und Operationen: Objekte konnen unterschiedliche Eigenschaften haben. Die
Einfiihrung von Typen iiber Objekten représentiert diese Unterschiede und definiert
eine Partitionierung des Objektraums. Auf den Werten der Objekte sind bestimmte
Operationen definiert, die je nach Typ des Objekts unterschiedlich sind. Jedem Typ
ist eine Wertemenge zugeordnet, zusammen mit anwendbaren Operationen iiber diesen
Werten. Datenabhingigkeiten entstehen durch Anwendung von Operationen.
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Zwischen Objekten konnen auch strukturelle Beziehungen existieren. Eine abstrakte Mo-
dellierung sind strukturierte Datentypen, die mehrere Objekte zusammenfassen. Zur Er-
zeugung neuer strukturierter Typen, bendtigen wir Typkonstruktoren.

o Steuerfluf: In sequentiellen wie auch in parallelen Maschinenmodellen gibt es eine
Reihenfolge iiber Berechnungen. Das heiflt, es existiert Steuerfluflinformation, die auf
der Zielmaschine durch einen Befehlszihler und Spriinge an unterschiedliche Stellen des
Programms dargestellt ist. Steuerflul kann sich aus Datenabhingigkeiten bei Berech-
nungen ableiten oder explizit formuliert sein. Aus der Berechenbarkeitstheorie wissen
wir, dafl eine goto-Sprache mit bedingtem Sprung und den natiirlichen Zahlen als Da-
tentyp turingméchtig ist. Sequentielle Ausfiihrung und bedingte Verzweigung und ein
Befehlszihler reichen also zur Modellierung von deterministischem Steuerfluf} aus.

Desweiteren miissen wir in der Lage sein, indeterministische Ausfithrungen zu beschrei-
ben, weil existierende Programmiersprachen Indeterminismus nutzen, um Freiheiten fiir
den Ubersetzer zu schaffen. Demzufolge muB es bei der Beschreibung der Semantik und
auf Zwischensprachebene moglich sein, Information iiber Indeterminismus explizit zu
beschreiben. Es gibt mehrere Mdoglichkeiten. Man kénnte alle moglichen Reihenfolgen
aufziéhlen und eine davon auswéhlen. Das ist die ,, brute force“ Methode, die jedoch we-
der praktisch realisierbar, noch fiir einen Leser iibersichtlich und verstandlich ist. Alter-
nativ konnte man Indeterminismus bei der Berechnung von Teilausdriicken beschreiben,
indem man Einschrédnkungen an erlaubte Abarbeitungsreihenfolgen, z. B. in Form von
Datenabhéngigkeiten, definiert, anstatt die Steuerflufinformation explizit zu machen.
Da wir Freiheiten jedoch explizit im Programm représentieren wollen, bevorzugen wir
eine dritte Moglichkeit und betrachten die indeterministische Ausfiihrung explizit als
semantisches Konzept einer Programmiersprache.

Zusammen ergeben die identifizierten Konzepte ein sehr abstraktes Modell zur Beschreibung
von imperativen Quell-, Zwischen- und Zielsprachen. Im vorigen Abschnitt haben wir mit der
Klasse SASM schon eine Spezialisierung der abstrakten Zustandsmaschinen angegeben, die
wir zur Spezifikation benutzen. Das abstrakte Maschinenmodell schrinkt die Klasse SASM
weiter ein, und wir kénnen damit eine Spezifikationssprache auf der Basis von ASMs ableiten,
die speziell zur Spezifikation der operationellen Semantik imperativer Programmiersprachen
geeignet, ist.

Die Eigenschaften des abstrakten Maschinenmodells legen zusétzliche Sorten und Funktionen
von SASMs fest.

e Die Sorte Reference modelliert Speicheradressen.
e Die Sorte Value beschreibt Basiswerte.

e Die Sorte Type induziert eine Partitionierung von Value. Konstruktoren und Operationen
auf Value und Type sind algebraisch spezifiziert.

e Die bedingte Verzweigung und die indeterministische Ausfiihrungsreihenfolge iiber Kom-
mandos sind durch spezielle Kommandos beschrieben, die den Steuerflul verdndern.

Bisher definiert eine SASM nur minimale Eigenschaften einer Spezifikationssprache, die zur
Spezifikation imperativer Programmiersprachen geeignet ist. Zusétzlich gibt es jedoch Sprach-
konzepte, die in jeder Programmiersprache vorkommen, die aber nur aufwendig in AL spezifi-
ziert werden konnen. Das Vorhandensein dieser Konzepte erleichtert die Spezifikation und den
Aufbau einer Bibliothek von Sprachkonzepten immens.

78



s 4 AAgisAAL VYV WA sAAAAAV AV AV A AVALY LA

Jede imperative Sprache besitzt Abstraktionen fiir Funktionen und Prozeduren. Die minima-
le Kernsprache wire méchtig genug, diese Konzepte zu beschreiben. Aber wir miifiten einen
Laufzeitkeller nachimplementieren und Funktionen definieren, die Prozeduraufrufe und Riick-
spriinge beschreiben. Das ist sehr aufwendig und die explizite Definition bringt keine Vorteile.
Aus diesem Grund nehmen wir Funktionen mit Parametern als Konzepte in die Sprache auf,
stellen einen Laufzeitkeller, den entsprechenden Typkonstruktor und die notwendigen Hilfs-
funktionen wie z.B. firsttask zur Bestimmung des ersten Kommandos einer Funktion zur
Verfiigung. Aus Griinden der effizienten Implementierung partitionieren wir den Speicher in
Keller- und Haldenobjekte, die unterschiedlich verwaltet werden.

Im n#chsten Abschnitt definieren wir eine konkrete Ausprigung in Form der Sprache AL, die
wir in unserem Rahmen zur Semantikdefinition verwenden.

5.3 Die konkrete Spezifikationssprache AL

Unser Ziel ist es, semantische Transformationen syntaktisch zu beschreiben und damit einen
Kalkiil aufzubauen, der durch eine Bibliothek von Ersetzungsregeln implementiert wird. Das
ist jedoch nur mdglich, wenn wir eine konkrete Syntax fiir Semantikspezifikationen haben.
Die oben eingefiihrte Metasprache definiert Einschrinkungen an diese konkrete Semantik-
sprache. Aus unserem Anwendungskontext ergeben sich zusétzliche Anforderungen. In diesem
Abschnitt definieren wir den Kern der Sprache AL. Dieser Kern ist absichtlich sehr klein und
einfach gehalten, da die Sprache AL in reale Zwischensprachen iibersetzt werden soll. Uberset-
zungen sind fiir eine kleine Sprache, die nahe an Zwischensprachen liegt, einfacher zu definieren
und zu verifizieren als fiir eine komplexe Sprache mit Konzepten, die in Zwischensprachen nicht
vorkommen.

Die Operationen von AL sind durch die Sorte Task repréisentiert. Die Operationen der Ba-
sisdatentypen, Speicheroperationen, Steuerfluffinstruktionen und Anweisungen zur Ein- und
Ausgabe definieren jeweils Untersorten von Task. Wir definieren zuerst ein Typsystem fiir AL,
welches parametrisierte Basisdatentypen, Paare und Zeichenketten sowie Konstruktoren fiir
Referenzen, Mengen und Funktionen enthilt und beschreiben die Basisdatentypen, die AL zur
Verfiigung stellt. Dann fiihren wir einen konkreten Speicher ein und definieren die Operationen
auf diesem Speicher. Danach geben wir die Steuerflulkonstrukte von AL an und beschreiben
die Operationen zur Ein- und Ausgabe.

Wir beschreiben die Sprache AL im folgenden informell. Eine formale Spezifikation der dyna-
mischen Semantik ist in Anhang B angegeben.

5.3.1 Das Typsystem von AL

Die Typsysteme existierender, imperativer (objektorientierter) Programmiersprachen miissen
auf das Typsystem von AL abgebildet werden kénnen. Dazu gehoren die Basisdatentypen,
strukturierte Datentypen wie Verbunde bzw. Klassen und Reihungen sowie Funktionen und
Referenzen.

Die Typen in AL sollten so einfach wie moglich und so abstrakt wie notig gehalten sein.
Unser Typsystem stellt einen Mittelweg zwischen realen Zwischensprachen und existierenden
Quellsprachen dar. Es gibt die Basistypen und einen strukturierten Datentyp mit benamten
Elementen. Die Sorte Type ist durch eine mehrsortige Algebra Type iiber den Sorten Task und
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Pair definiert. Ein Paar
pair : Type X Selector — Pair

assoziiert einen Selektor mit einem Typ. Ein Selektor ist entweder ein Name (String) oder ein
Integer-Wert

[ Selector | = [ String ] U [Int].

Die Sorte String definiert Zeichenketten beliebiger, aber endlicher Lénge, Int definiert Integer-
Werte. Wir gehen spiiter noch genauer auf die Sorte Int ein.

Wir beschreiben zuerst den Aufbau von Typtermen in AL. Die Signatur von Type ist:

Y =1 Set < Type

it . Type
bool : Type
float . Type
string :  Type
L Type

T : Type

func . Type* x Type x Task — Type
T Type — Type
set : Pair x Set — Set }

Die Konstanten int, float, bool und string der Typalgebra reprisentieren die Namen der Ba-
sisdatentypen Int, Float Bool und String. Es gilt BasicType = {int, float,bool, string}. T
benennt den Fehlertyp und L den undefinierten Typ.

func ist der Konstruktor fiir einen Funktionstyp. Das erste Argument beschreibt die Pa-
rameter, das zweite Argument definiert den Ergebnistyp und das Task-Argument legt das
erste auszufiihrende Kommando der Funktion fest. Eine Funktion ist durch das Paar
(Funktionstyp, Funktionsname) beschrieben. Fiir den Prozedurtyp einer imperativen Program-
miersprache ist das Ergebnis vom Typ L. 1 erzeugt einen Referenztyp, und die Menge der
Referenztypen ist durch RefType beschrieben. Die Funktion

firsttask : String — Task
assoziiert einen Funktionsnamen mit dem ersten auszufithrenden Kommando einer Funktion.

Der Konstruktor set definiert den Mengentyp Set fiir den Set C Type gilt. Mengen sind
hier Mengen von Paaren. Sie werden zur Modellierung von Verbunden (engl.: records) oder

Reihungen (engl.: arrays) eingesetzt. Wir schreiben set(ty, ng), ... , (t, ng)) als Abkiirzung fiir
set((t1, 1), set((ta, s2), ..., set(tg, ng)-..).
Bemerkung: Wir modellieren eine Liste als Menge iiber Paaren (Element, Position). O

Trotz der einfachen Struktur unserer Typen lassen sich auch objektorientierte Strukturen und
alle imperativen Typen beschreiben. Dabei definiert z. B. die Abbildung eines Verbundobjekts
in AL-Objekte, ob die Reihenfolge, in der Objekte im Speicher abgelegt werden, von Interesse
ist oder nicht. Jedem Kommando eines AL-Programms ist ein Typ zugeordnet, der auch |
sein kann. Das modellieren wir durch die Funktion

type : Task — Type.
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Im folgenden geben wir den Typen aus AL eine Semantik. Die int und float entsprechenden
Basisdatentypen Int und Float sind in AL parametrisiert. Man konnte sich auch unterschied-
liche Ausprigungen fiir den Datentyp Bool vorstellen. Zum Beispiel kénnten boolesche Werte
speicherbar oder nicht speicherbar sein. Aber wir haben uns in AL dafiir entschieden, dafl
Bool fest definiert ist. Die Parametrisierung von Int und Float schrinkt zwar die Menge der
moglichen Integer- oder Gleitkomma-Typen ein, allerdings konnen alle relevanten Sprachen
beschrieben werden. Die Einschrankung der Typen erlaubt die Verwendung parametrisierter,
vordefinierter und als korrekt nachgewiesener Konvertierungsfunktionen fiir die Ubersetzung
von Datentypen.

e Fine konkrete Instanz von int wird durch drei Parameter charakterisiert. Diese sind
menint, mazxint und arithmetic. Dabei bestimmen minint und mazint den Zahlenbereich,
d.h. die kleinste bzw. grofite ganze Zahl. Durch den booleschen Parameter arithmetic
wird angegeben, ob mit Uberlauf oder mit Ringarithmetik gerechnet werden soll. Der
Typkonstruktor fiir int ist daher erweitert:

it : N x N x Bool — Type

Die folgenden Projektionen geben Auskunft iiber die konkrete Auspragung des Datentyps
Int.

minint(int(n,m,a)) = n

>

mazint(int(n, m, a))

arithmetic(int(n,m,a)) = a

Ferner sind fiir einen konkreten Datentyp Int die folgenden Operationen definiert:

binary_operation : Int X Int — Int

unary_operation : Int — Int

Wobei binary_operation € {+, —, *, pow, div, mod} und unary_operation € {—, abs}.

Eine algebraische Spezifikation des generischen Typs Int mit entsprechenden Konver-
tierungsfunktionen kann man in (HEBERLE und HEUZEROTH, 1997) nachlesen. Eine
spezielle Int-Instanz, die in Quellsprachen hiufig vorkommt, ist machine(int). In diesem
Fall enthilt der Datentyp Int die iiblichen Operationen ohne Uberlauf und Annahmen
iiber die Arithmetik. Eine automatische Abbildung in eine andere Int-Instanz kann nicht
definiert werden.

e Die Sperzifikation von Float erfolgt gemifl dem Standard IEEE 754-1985, (IEEE, 1985).
Der Konstruktor erhilt als Parameter die Anzahl der Bits, die fiir die Darstellung einer
Gleitkommazahl verwendet werden sollen.

float : {32,64,128} — Type

Mit dieser Definition lassen sich nur Gleitkommazahlen bestimmter Genauigkeit definie-
n?. Das ist jedoch unproblematisch, weil mit Hilfe einer Bibliothek Gleitkommazah-

2) Die Festlegung auf IEEE-Gleitkommazahlen ist eine Entwurfsentscheidung. Ebenso hétten wir uns auf eine
Parametrisierung mit Anzahl der Bits fiir die Mantisse und den Exponenten, die Basis und die Position
des Punkts innerhalb der Mantisse festlegen konnen.
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len beliebiger Genauigkeit nachimplementiert werden kénnen. Das entspricht genau der
Losung bei Sprachen fiir numerische Anwendungen.

e Der Datentyp Bool ist wie iiblich definiert. Es gibt die Konstanten false und true, sowie
die Operationen A, V und —. Aus der Logik weifl man, dafl schon weniger Operatoren,
z.B. A und — ausreichen wiirden. Aber auch hier haben wir der Bequemlichkeit Rechnung
getragen.

Jeder Datentyp definiert Operationen und damit Untersorten von Task. Zu den Operationen
zéhlen auch die Konstanten eines Datentyps. Fiir den Int-Datentyp haben wir die Sorten

IntConst, IntAdd, IntSub, IntMult, IntDiv, IntPow, IntMod, IntAbs, IntNeg C Task

Die Sorten fiir die anderen Datentypen sind analog definiert, wobei wir davon ausgehen, dafl
die Vergleichsoperationen jeweils Erweiterungen der Datentypen im algebraischen Sinne sind.

5.3.2 Speicher

Das Ziel von AL ist es, maschinenunabhiingig die Semantik zu beschreiben. Aus diesem Grund
beriicksichtigt AL keine Ressourcenbeschrinkungen. Der Speicher wird als potentiell unend-
lich angesehen und enthélt initial keine Objekte. Speicheradressen werden durch symbolische
Referenzen (Reference) modelliert, d.h., ein neues Objekt wird durch Erzeugen einer neuen
Referenz auf ein solches Objekt angelegt. Zu Objekten, deren Typ ein Grundtyp ist, werden
Typ und Wert im Speichermodell verwaltet. Im Fall von strukturierten Typen werden aufler
der Typinformation noch Referenzen auf die entsprechenden Teilstrukturen vermerkt, die {iber
Selektoren angesprochen werden kénnen.

AL definiert Kommandos, die Speicher verindern bzw. Projektionen in den Speicher realisie-
ren. Diese Kommandos sind fiir alle Typen der Sorte Type definiert.

New, Load, Store C Task

Ein New-Kommando erzeugt eine neue Instanz eines bestimmten Typs, d. h. ein neues Objekt
im Speicher, und liefert eine Referenz auf dieses Objekt. Ein Store-Kommando ersetzt den
Wert eines Objekts durch einen neuen Wert. Das entsprechende Objekt und der neue Wert
werden von Kommandos berechnet und definieren Datenabhéingigkeiten. Load liest den Wert
eines Objekts aus. Die Sorte Load ist noch einmal unterteilt in

Load = LoadBasic U LoadStruct,
und beschreibt den lesenden Zugriff auf ein strukturiertes oder ein Basisobjekt.

Objekte werden auf dem Laufzeitkeller oder auf der Halde verwaltet. Fiir das Anlegen von
Schachteln fiir lokale, globale Variablen oder Parameter auf dem Laufzeitkeller gibt es unter-
schiedliche Operationen.

NewGlobalFrame, NewlLocalFrame, NewParamFrame C Task
Mit der Alloc-Operation werden Objekte auf der Halde angelegt.
Alloc C Task

Prinzipiell héitte es ausgereicht, den Speicher komplett dynamisch zu modellieren. Allerdings
wire dann Information iiber statisch erzeugbare Objekte nicht in AL ausdriickbar und hitte
fiir die Erzeugung effizienten Codes nicht zur Verfiigung gestanden.
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5.3.3 Steuerflul und Datenabhingigkeiten

In AL kénnen sowohl Steuerflufl als auch Datenabhéingigkeiten definiert werden.

nexttask : Task x N — Task
data : Task x N — Task

Abgesehen von dem letzten Kommando eines Programms, hat jedes Kommando Nachfolger im
Steuerflufl. nerttask modelliert die Menge der moglichen Nachfolger. In unseren Spezifikatio-
nen geben wir den unterschiedlichen Nachfolgern nexttask(t, ) eines Kommando ¢ manchmal
Namen, wenn das zu einem besseren Verstdndnis beitrdgt. In diesem Fall gibt es eine eindeuti-
ge Abbildung von 7 auf einen Namen. AL erlaubt auch die implizite Definition von Steuerfluf}
anhand von Datenabhiingigkeiten. In diesem Fall wird die durch data beschriebene Informati-
on benutzt, um in einem Vorberechnungsschritt eine Reihenfolge im Steuerflufl zu bestimmen,
die mit den existierenden Datenabhéngigkeiten vertréglich ist.

AL-Programme koénnen zwar als Terme iiber der abstrakten Syntax angesehen werden, wo-
bei Attribute die Datenabhiéingigkeiten und die Steuerflufinformation représentieren. Jedoch
definieren Daten- und Steuerfluabhéingigkeiten Relationen, deren natiirliche Reprisentation
Graphen sind.

In AL gibt es zusitzlich Kommandos, die speziellen Steuerflul modellieren.
One, All C Task

One beschreibt die Case-Anweisung. Eine Menge von Kommandos beschreibt die Alternativen,
ein Kommando berechnet den Schliisselwert. Jede Alternative hat eine Markierung, und es wird
zu der Alternative tibergegangen, deren Markierung mit dem Schliisselwert {ibereinstimmt. All
definiert die indeterministische Ausfithrungsreihenfolge iiber einer Liste von Kommandos.

One und All sind die einzigen Steuerfluloperationen, die man in AL unbedingt benétigt. Sie
machen AL zu einer goto-Sprache und sichern zusammen mit dem unendlichen Speicher die
Turingmaéchtigkeit. Weitere Kommandos sind der Funktionsaufruf und der Riicksprung aus
einer Funktion.

Call, Return C Task

Jede Funktion (dazu zdhlt auch das Hauptprogramm) ist durch einen Kommandographen
beschrieben, der die Anweisungen der Funktion modelliert. Ein Call-Kommando beschreibt die
Verzweigung im Steuerflufl zum ersten Kommando in dem entsprechenden Kommandographen.
Die Funktion firsttask : String — Task, setzt Funktionsnamen mit dem ersten Kommando in
Kommandographen in Beziehung?.

AL erlaubt die Definition rekursiver Funktionen. Die Kommandos kénnen Zwischenergebnisse
speichern und abhéngig von der Aufruftiefe unterschiedliche Werte haben. Wir modellieren
das durch den zusétzlichen Parameter der Funktion value, der die Aufruftiefe beschreibt. Ein
Funktionsaufruf erhoht die Aufruftiefe, ein Riicksprung aus einer Funktion verringert sie. Im
Prinzip erzeugen wir bei jedem Funktionsaufruf eine neue Instanz der gerufenen Funktion.
Diese Modellierung dhnelt der Benutzung temporérer Variablen, die Zwischenergebnisse einer
Berechnung speichern und die beim Verlassen einer Funktion einfach vergessen werden. Die
Werte von Objekten kénnen iiber den Keller oder die Halde zugegriffen werden.

3) Damit modelliert firsttask im Prinzip eine Dispatch-Tabelle
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5.3.4 Ein- und Ausgabe

Wir miissen die Moglichkeit haben, die Kommunikation mit der Umgebung eines Programms
zu beschreiben. Wir sehen Ein- und Ausgaben als potentiell unendliche Stréme von Zeichen-
folgen an, die Ereignisse oder Daten kodieren.

input:— Char”
output:— Char”

Initial ist der Eingabestrom vorbelegt und der Ausgabestrom leer. Es gibt in AL zwei Kom-
mandos, die Ein- bzw. Ausgabe verdndern.

Read, Write C Task

Ein Read-Kommando liest das erste Element der Eingabe und entfernt es aus dem Strom. Das
Write-Kommando héingt ein, durch ein anderes Kommando berechnetes, Zeichen ans Ende des
Ausgabestroms an.

5.4 Zusammenfassung

Unter praktischen Gesichtspunkten unterstiitzt AL die Konzepte existierender Zwischen-
sprachen. In unserem Maschinenmodell koénnen Freiheiten, wie z.B. indeterministische
Ausfithrungsreihenfolgen, ausgedriickt werden, die fiir Optimierungen ausgenutzt werden
kénnen. Das Typsystem von AL ist sehr einfach, aber alle imperativen Typen kénnen darauf
abgebildet werden. Auch unterschiedlichste Auspragungen von Basisdatentypen kénnen in AL
spezifiziert werden. Vom theoretischen Standpunkt definiert AL eine turingmaéchtige Sprache.
Die Sprache ist sehr klein und #hnelt traditionellen Zwischensprachen in Ubersetzern. Da-
her ist die Abbildung in eine konkrete Zwischen- oder Zielsprache einfach zu definieren und
zu verifizieren. Wire AL komplexer, dann wire diese Abbildung ein richtiger Ubersetzungs-
schritt. Die Sprache AL ist nicht minimal. Die Einfiihrung von Funktionen mit Parametern
und der Laufzeitkeller sind eine Entwurfsentscheidung, die wir zur Vereinfachung der initialen
Spezifikation und aus Griinden der effizienten Abbildung getroffen haben.
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Modulare
Ubersetzungsverifikation

In diesem Kapitel beschreiben wir unseren Ansatz zur Spezifikation von Programmiersprach-
semantiken und erkliren, wie damit strukturelle Induktion iiber operationellen Semantiken
zum Nachweis der Korrektheit von Ubersetzungen angewendet werden kann. Wir beweisen
allgemeine Aussagen iiber die Korrektheit von Ubersetzungen und vereinfachen damit die
Verifikation.

Bevor wir iiber den Nachweis der Korrektheit von Ubersetzungen reden kénnen, muf klar
sein, was Korrektheit einer Ubersetzung iiberhaupt bedeutet. In Abschnitt 6.1 definieren wir
Korrektheit einer Ubersetzung iiber der Ausfiihrung von Programmen und den beobachtba-
ren Auswirkungen aus Sicht der Umgebung. Wir fiihren den Begriff Sprachkonzept in Ab-
schnitt 6.2 ein und haben damit die Moglichkeit, exakt iiber die Bestandteile einer Sprache
zu sprechen. In Abschnitt 6.3 zeigen wir, wie die SASM-Spezifikation einer Sprache struk-
turell iiber den Sprachkonzepten definiert wird. Fiir die Verifikation argumentieren wir {iber
diesen strukturellen Aufbau der Sprachsemantik. Die Einfiihrung generischer Sprachkonzep-
te mit Minimalanforderungen an ihre Teilkonzepte und die daraus resultierende lokale Sicht
auf Sprachkonzepte ergeben eine praktikable Modularisierung des Korrektheitsbeweises, siehe
Abschnitte 6.4.1 und 6.4.2. Als Ergebnis haben wir allgemeine Ubersetzungstheoreme bewie-
sen, die den Korrektheitsbeweis fiir die Ubersetzung einer Sprache auf die Verifikation lokaler
Ubersetzungsregeln herunterbrechen.

6.1 Der Korrektheitsbegriff in termini von ASMs

Wir formalisieren nun den in Abschnitt 2.3.1 informell eingefiihrten Begriff von korrekter
Ubersetzung. Die Korrektheit einer Ubersetzung wird iiber der Simulation von abstrakten
Zustandsmaschinen definiert. Die Definition der Simulation von abstrakten Zustandsmaschi-
nen entspricht semantisch der Definition aus (ZIMMERMANN und GAUL, 1997). Wir haben
die Formalisierung jedoch fiir unsere Zwecke angepaft und haben zusétzlich einen Satz zum
Nachweis von Simulationen angegeben, den wir spiter zur Verifikation von Transformationen
ausnutzen.

Das Verhalten eines Programms wird von den Funktionen der ASM definiert. Im allgemeinen
Fall sind jedoch nicht alle Funktionen von auflen beobachtbar. Ein Beobachter kann zwei
Programme nicht unterscheiden, deren Ein-/Ausgabeverhalten identisch ist. Daher sind fiir
die Definition des Korrektheitsbegriffs nur die beobachtbaren Funktionen relevant, also z. B.
nur die Ein- und Ausgabestréme. Fiir den Nachweis der Simulation mufl man jedoch den
kompletten Zustandsraum der beiden beteiligten abstrakten Zustandsmaschinen betrachten.

Die Menge der beobachtbaren Funktionen induziert eine Untersignatur 2 von ¥. Die Be-
obachtbarkeitseigenschaft iiber Funktionen definiert Aquivalenzklassen iiber Zustinden. Zwei
Zustande ¢y, ¢o sind beobachtbar gleich, wenn sich die Interpretation der beobachtbaren Funk-
tionen nicht unterscheidet.

Q=@ VfeQ: [flg=I[0f]e

85



Ve 4L JlVAUUUUULIAdLUL U VUL VOOCLV4L u].l.5DVUJ. 4iiixAVAVLL

Definition 6.1 (Beobachtbare Zustandsiibergangsrelation)
Sei ¥ : Alg(X) — Alg(Q) der Restriktionsfunktor, der Zustinde auf beobachtbare Zustinde
abbildet, wobei

U(q1) = ¥(g2) © ¢1 =a ¢,

dann beschreibt —q: Alg(2) x Alg(Q2) die beobachtbaren Zustandsiiberginge der Zustandsiber-
gangsrelation —: Alg(X) — Alg(X), wenn gilt

Vg,q' € Alg(X) : U(q) —ra V(q)

=

¢ Za ¢ N3 g, q41 € Alg(X) 1 ¢j — g1 A
Vge Alg(Y):q —q7— ¢ Aq=aq

AVG e Alg(X): gj1 — §— ¢ Nj=ad

Abbildung 6.1 veranschaulicht beobachtbares Verhalten.
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Abbildung 6.1: Beobachtbares Verhalten

Die folgende Definition legt den fiir uns relevanten Simulationsbegriff iiber beobachtbarem
Verhalten fest.

Definition 6.2 (1:1-Simulation beobachtbaren Verhaltens bis auf Ressourcenfehler)
Seien Ay = (341, Alg(31), —1, [1) und Ay = (59, Alg(33), —9, Is) zwei ASMs und 1,y die
Mengen der beobachtbaren Funktionen und den dadurch induzierten Funktionen Vi und W,.
Die ASM A, simuliert 1:1 das beobachtbare Verhalten von A, geschrieben A; <5 A,
falls es eine partielle injektive Funktion 5 : Alg(Qq) — Alg(21) gibt mit

Vi € \Ill(_[l),V’l'l € \I’Q(IQ),\V/QI € Alg(QQ) :
(p) =i A i <0, ¢') = (30 € Alg() i —0, ¢ A P(d) = q)

Die injektive Funktion p bildet die beobachtbaren Zustinde bzw. beobachtbare Zu-
standsiiberginge von Ay auf A; ab. Die Simulationsbeziehung bzgl. p zwischen A; und A,
ist dann gegeben, wenn es ausgehend von Initialzustinden i € Wy(Iy), die in Beziehung zu
Initialzustinden i € W, (I;) stehen, fiir alle Ableitungsfolgen i’ —q, ¢’ in Aj,, auch eine Ablei-
tungsfolge i —q, ¢ gibt und 5(¢') = ¢ gilt. Das heifit, ¢’ beschreibt das gleiche beobachtbare
Verhalten wie g. Entsprechend Definition 6.1 ist der beobachtbare Ubergang i ——g, ¢ nur
definiert, wenn es ein § € Alg(3;) mit ¢ = Wy(q) gibt. Die Abbildung 6.2 veranschaulicht
die Simulationsbeziehung. Die Simulationsbeziehung ist so gewéhlt, dafl Zielprogramme de-
terministischer sein konnen als die entsprechenden Quellprogramme. Auch nichtterminierende
Programme werden durch die Definition von Simulation erfait. Auflerdem beriicksichtigen wir,
dafl das Zielprogramm auf einer realen Maschine ablduft und somit Ressourcenbeschrinkun-
gen unterliegt. Zum Beispiel konnte eine Ausfiihrung des Zielprogramms wegen eines Uberlaufs

86



s AL s Al b, A A48 Yaaffaffft YRS L ALV AEM

Te-_ ~1 P17 AN Y1
BRSO 22 SN s
¥1(g50) Yi(g)) ———————=
. 4
¥ ¥
| |
¥2(ghy) Yo(qh,) —————=
LT S 7 =
T e P2 N 2 Y2 N
0 q “ee he Gho+1 e h,

Abbildung 6.2: Simulation iiber beobachtbaren Zustinden

des Laufzeitkellers terminieren, obwohl das die Ausfiihrung des Quellprogramms nicht tut. In
unserer Definition der Simulation ist dieser Fall durch die Partialitdt der Funktion p erfaft.

Indem wir nur beobachtbare Zusténde fiir die Simulationsbeziehung betrachten, erhalten wir
die Moglichkeit fiir Optimierungen, weil die Reihenfolge von Ubergingen zwischen nicht beob-
achtbaren Zustidnden gedndert werden darf. In der Transformationsphase wird dieser Vorteil
normalerweise nicht ausgenutzt, da Optimierungen, die Code umordnen, dort nicht vorkom-
men.

Bemerkung: Fiir unsere spezielle Anwendung ist in Zusammenhang mit dem Beobachtbar-
keitsbegriff wichtig, dafl die Quellsprache vorgibt, welches Verhalten beobachtbar ist. Das
heifit, die Quellsprachdefinition bestimmt die Untersignatur 2 C 3, aus der die Funktion p
abgeleitet wird. Eine Zielsprache kénnte mehr Teile des Zustands als beobachtbar definie-
ren als die entsprechende Quellsprache. Fiir den Korrektheitsnachweis einer Ubersetzung der
Quell- in die Zielsprache ist der Beobachtbarkeitsbegriff der Quellsprache ausschlaggebend.
Daher wird €2y C ¥y bzw. die Funktion ¥y passend zur Quellsprache gewéhlt. In dieser Arbeit
gehen wir davon aus, dafl sowohl in der Quellsprache, als auch in der Zielsprache nur das
Ein-/Ausgabeverhalten beobachtbar ist. &

Nach dieser Erlduterung sind wir in der Lage, die Korrektheit einer Ubersetzung formal an-
zugeben.

Definition 6.3 (Korrektheit einer Ubersetzung formal)
Die Ubersetzung C einer Sprache L1 mit Semantik Az, in eine Sprache Lo mit Semantik A,
ist korrekt gdw. V€ Ly : Az, (C(7)) <5 Az, (1)

Fiir den Nachweis der Simulation des beobachtbaren Verhaltens von A; durch A, argumen-
tieren wir iiber beobachtbare Zustandsiibergdnge. Allerdings kénnen wir beobachtbare Zu-
standsiibergéinge nur unter Betrachtung konkreter Zustandsiiberginge angeben. Aus diesem
Grund definieren wir eine feinere Relation p C Alg(X2) x Alg(X1) und weisen die Simulati-
onsbeziehung beziiglich dieser Relation nach. Anschlielend zeigen wir, dafl die Relation p eine
Verfeinerung darstellt, die die Simulation induziert.

Definition 6.4 (p-Simulation abstrakter Zustandsmaschinen)
Die ASM AQ = (EQ,Alg(EQ),—)Q,IQ) p—simulie’rt die ASM ./41 = (El,Alg(El),—)l,Il),
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geschrieben Ay <, Ay, falls fir die Relation p C Alg(Xe) x Alg(X,) gilt

Vi, € Il,V’iQ S IQVC]Q € Alg(EQ) :
(iz pit A go € dom(p) A iy — Q2) = (3 @ € Alg(S1) tin —1 @1 A g pql)

Die Definition der p-Simulation definiert eine n:m-Simulation (<,) iiber den Zustinden der
beiden ASMs. Sie wird zu einer 1:1-Simulation (<;), wenn wir fordern, dafl p eine injektive
Funktion ist.

Die Abbildung 6.3 veranschaulicht den Beweis der Simulation beobachtbaren Verhaltens.

* * * * * * %
90 Q. ax gso Gsg+1 N sy, — =
(ZEE SR 7 Tl e
‘\j; o \\: 1
¥1(dso) ¥1(qs,)
| |
| |
P P P P P P P
| |
| |
¥2(ds,) ¥2(ds, )
//// \\\ //7V\\
/EZ’E// /1; P2 >~ T ¢\2\\
;- 17 ? * Tr * ;7 * * \/\ *
') 41 e qso qso+1 T q81

Abbildung 6.3: Simulationsbeweis mit Hilfe einer Relation p

Der folgende Satz besagt, wann sich aus der p-Simulation auch die Simulation beobachtbaren
Verhaltens ableiten 1&8t.

Satz 6.5 (Nachweis der Simulation)

Fiir zwei abstrakte Zustandsmaschinen A, und Ay, mit Abbildungen Vi, Vy, die Zustinde
auf beobachtbare Zustinde abbilden, gilt Ay <5 A1, wenn Ay <, Ay und dabei die Relation
p C Alg(3,) x Alg(%,) die folgenden FEigenschaften hat:

qpq = p(¥a(q) = ¥1(q) (6.1)
Uy(q) —>q, ¥ao(¢') = 3G € U5 (q) N dom(p)3 G € U3 (') N dom(p)3T,d € Alg(%,) :
a—24 N gpqd A Gpd AN U(7T) —aq, T1(q) (6.2)

Beweis Die Anforderung (6.1) besagt, da8 der beobachtbare Teil zweier Zustéinde, die in Be-
ziehung p stehen, mit p aufeinander abgebildet wird. Mit (6.2) ist p fein genug, um fiir alle be-
obachtbaren Zustandsiiberginge auf der Zielmaschine zu folgern, dafl es einen entsprechenden
beobachtbaren Zustandsiibergang auch auf der Quellmaschine gibt. Es ist damit ausgeschlos-
sen, dafl p beobachtbare Zustandsiibergénge ,,iibersieht“. Die beiden Eigenschaften zusammen
sichern zu, daf} p eine Verfeinerung von p ist, die alle beobachtbaren Zustandsiibergénge der
Zielmaschine erfafit.

Der Beweis wird durch Induktion iiber die Anzahl der Zustandsiibergénge ¢ 4, ¢ zwischen
Zusténden ¢, ¢’ aus dom(p) gefiihrt, die benachbart sind. Das heifit, fiir die es keinen Zustand

¢" € dom(p) gibt mit ¢ —5 ¢" —5 ¢.
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Induktionsanfang: n =0

Aufgrund der p-Simulation gibt es zu jedem Initialzustand iy von As einen entsprechenden
Initialzustand 7; in A;. Mit Anforderung (6.1) bildet 5 dann auch den beobachtbaren Anteil
von iy auf den beobachtbaren Anteil von i; ab.

Induktionshypothese: Die Behauptung gilt fiir Zustandsfolgen ¢, go, ... , ¢, der Liange n,
mit benachbarten ¢; € dom(p).

Induktionsschluf3: n ~n +1

Sei g pg mit p(¥o(q)) = ¥1(g) und ¢ —, ¢’ wobei ¢ ein bzgl. p benachbarter Zustand von q ist.
Sei weiterhin § —»; ¢’ und ¢’ p¢q . Dann haben wir zu zeigen, dafl es zwischen diesen Zusténden
nur hochstens einen beobachtbaren Zustandsiibergang geben kann, denn sonst wiirden von p
nicht alle beobachtbaren Zustandsiiberginge, die wir fiir eine 1:1-Simulation beobachtbaren
Verhaltens benotigen, erfaflit werden.

1. g und ¢’ sind beobachtbar unterschiedlich (¥5(q) —q, V2(q')): Mit (6.1) gilt fiir einen
bzgl. p benachbarten Zustand ¢ von § € Alg(X;) sofort p(Va(¢')) = ¥1(q'). Wegen
(6.2) gilt auch ¥,(q) —q, ¥1(¢') und daraus folgt die 1:1-Simulation beobachtbaren
Verhaltens.

2. ¢ und ¢ sind beobachtbar gleich (¥2(q) = Ws(¢')). In diesem Fall gilt wegen (6.1) fiir
einen bzgl. p benachbarten Zustand § von § € Alg(X;) mit ¢'pq, daBl p(¥s(q')) =
¥, (q) = ¥4(7'). Also ist das beobachtbare Verhalten von g und g’ gleich.

Die Aussage gilt fiir Zustandsfolgen beliebiger, aber endlicher Lange. Nun weisen wir iiber
einen Stetigkeitsbeweis nach, dafl die Aussage auch fiir unendliche Zustandsfolgen gilt. Dafiir
verwenden wir einige Aussagen iiber unendliche Folgen von Zusténden und die an der Simula-
tion beteiligten Funktionen, die in Abschnitt A.2 beschrieben sind. Wir zeigen, daf} es zu jeder
unendlichen Zustandsfolge s aus A, eine Folge s’ aus A, gibt, wobei fiir die entsprechenden
Folgen beobachtbarer Zustinde §(U,(s)) und 6(¥;(s")) gilt: p(8(Ta(s))) = 6(T4(s")).

o

Sei s; ein Prifix von s mit der Linge ¢ € N, dann gilt mit Fakt A.2 s = || s;. Wir haben
i=0

schon gezeigt, dafl zu jeder endlichen Folge s; eine endliche Folge s existiert und die Aussage

fiir s; und s gilt. Da 70 W, und U stetig sind und s; C s; fiir @ < 7, gilt auch s; C s fiir

i < j und es gibt eine eindeutig definierte Folge s’ = | | s.. Fiir diese Folge gilt:
i=0

= |_| 5(y(sy)) wegen der Stetigkeit von ¥; und ¢
1=0
= |_|,%((5 (\Iz(s,))) weil die Aussage fiir alle endlichen Folgen gilt
i=0
:% ((5 (\112 (LI si) )) weil :5, 0, Uy stetig sind
i=0
= }‘3((5(@(8))) mit der Definition von s
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6.2 Sprachkonzepte

Wir betrachten in dieser Arbeit imperative und objektorientierte Programmiersprachen. Die
Semantik einer Programmiersprache ist {iber der abstrakten Syntax definiert, die durch eine
kontextfreie Grammatik G = (N, T, P, Z) angegeben wird. Die abstrakte Syntax definiert die
semantischen Einheiten der Programmiersprache und wir konnen auf dieser Ebene den bisher
intuitiv verwendeten Begriff Sprachkonzept genau definieren.

Definition 6.6 (Syntax eines Sprachkonzepts)

Die Typen der abstrakten Syntax definieren die semantischen Einheiten einer Sprache. Sie
entsprechen den Terminalen T und Nichtterminalen N der kontextfreien Grammatik G =
(N,T,P,Z). Wir nennen diese semantischen FEinheiten Sprachkonzepte. Die Syntax eines
Sprachkonzepts X ist durch die Grammatik Gx = (Nx,Tx, Px,X) definiert, wobei Nx alle
Nichiterminale sind, die von der Wurzel X aus erreichbar sind, Tx die erreichbaren Terminale
darstellt und Px die Menge der Produktionen zu Nx ist. Nichtterminale beschreiben zusammen
mat thren Produktionen solche Sprachkonzepte, die aus Teilkonzepten aufgebaut sind. Terma-
nale t € T reprisentieren die Grundkonzepte der Sprache L und stellen die Basisfille einer
Sprachdefinition dar.

Ein Sprachkonzept X reprisentiert die Menge der abstrakten Strukturbdume mit Wurzel X,
die durch die Grammatik Gx definiert werden. Wenn wir im folgenden von einer Instanz des
Sprachkonzepts X sprechen, dann ist damit ein abstrakter Strukturbaum gemeint, der aus der
Wurzel X abgeleitet werden kann.

Wir wollen formale Beweise iiber Transformationen fiihren. Deshalb miissen wir auch die Be-
deutung eines Sprachkonzepts formal definieren. Jedes Sprachkonzept entspricht einem Kno-
tentyp der abstrakten Syntax, mit dem statische und dynamische, semantische Information
assoziiert ist.

Definition 6.7 (Sprachkonzept)
Ein Sprachkonzept X ist ein Tripel (Gx, [ |statics [ |ayn)- Dabei ist

1. Gx die Syntax des Sprachkonzepts,
2. [ ]static die statische Semantik von L(Gx) und

3. [layn die dynamische Semantik von L(Gx).

Entspricht ein Sprachkonzept X einem Nichtterminal der abstrakten Syntax, dann benétigt
man zur Definition der statischen und dynamischen Semantik [ ] stqtic, und denx die statische
und dynamische Semantik der Teilkonzepte, iiber denen X definiert ist. []sqic ist durch eine
Menge von Attributierungsregeln spezifiziert. |4, ordnet jedem Wort aus L(Gx) eine ASM
zu und benutzt dafiir [ ]sasc- Sprachkonzepte sind durch eine Menge von Montages spezifiziert.

Bemerkung: Manche Sprachkonzepte haben nur statische semantische Eigenschaften. Zum
Beispiel geht die Definition von Typen nur als statische semantische Information in die dy-
namische Semantik anderer Sprachkonzepte ein, hat selbst aber keine dynamische Semantik.

¢

Mit unserer jetzigen Definition sind Sprachkonzepte fiir genau eine Sprache definiert. Die Be-
trachtung imperativer Sprachen hat jedoch gezeigt, dafl die meisten Sprachen gleiche oder zu-
mindest sehr dhnliche Sprachkonzepte verwenden. Ein Sprachkonzept, welches in unterschiedli-
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chen Sprachen vorkommt, unterscheidet sich héchstens in den unterschiedlichen Auspragungen
seiner Teilsprachkonzepte!. In unserem Schleifenbeispiel (3.1) waren die semantischen Details
der Abbruchbedingung und des Rumpfs sind fiir die lokale Semantik der Schleife nicht wich-
tig. Die Semantik der Schleife konnte generisch und damit unabhéngig von den Teilkonzepten
angeben werden. Wir haben nur bestimmte Minimalanforderungen fiir die Teilkonzepte ange-
nommen. Im folgenden nutzen wir solche generischen Definitionen von Sprachkonzepten fiir die
Sprachspezifikation und modularisieren damit den Korrektheitsnachweis fiir Ubersetzungen.

In den néchsten Abschnitten erkldren wir unser Vorgehen im Detail.

6.3 Strukturelle Definition dynamischer Semantik

Wir benutzen die Klasse SASM zur Definition von Semantik. Damit wissen wir zwar, wie
eine Semantikdefinition in Form einer abstrakten Zustandsmaschine aussieht, iiber die Defi-
nition dieser ASM haben wir aber noch nichts ausgesagt. Im folgenden beschreiben wir die
Konstruktion der Abbildung [ ]ays-

Legen wir die Grammatik G = (N, T, P, Z) zugrunde, dann ordnet die Spezifikation der dyna-
mischen Semantik jedem abstrakten Strukturbaum mit einer Wurzel n € NUT eine abstrakte
Zustandsmaschine A4, zu. Sei n ::=n; ... n; eine Produktion aus P, dann definieren die A,,
Teile von A,. Da die Semantik induktiv iiber der Struktur der abstrakten Syntax definiert ist,
kann die Semantik von A, direkt auf der Semantik der A,, aufgebaut werden. Die Basisfille
der Semantikdefinition bilden die ASM-Semantiken fiir die Terminalsymbole t € 7.

Die statische Semantik [ ]static, ist durch eine attributierte Grammatik AG, definiert, die un-
ter Verwendung der AGs der Teilkonzepte n; konstruiert wird. Wir setzen bei der Definition
der dynamischen Semantik voraus, daf die statische Semantik und alle Kontextinformatio-
nen, die man zur Definition der dynamischen Semantik benétigt, in einem vorhergehenden
Analyseschritt korrekt berechnet wurden. Im einzelnen Fall gehen wir nicht weiter auf die
Berechnungsstrategie ein. Zur statischen Semantik gehort zum Beispiel die Information iiber
Typen von Variablen. Die Definition einer Variablen, d. h. die Erzeugung eines neuen Objekts,
wird in der dynamischen Semantik beschrieben.

Die Informationen der statischen Semantik gehen als statische Funktionen in die einzelnen
ASMs A, ein. Zum Beispiel wird ein Attribut, das den statischen Typ eines Knotens beschreibt,
in der dynamischen Semantik durch die statische Funktion type : Node — Type reprisentiert.
Bené6tigt man Kontextinformation fiir die Definition der dynamischen Semantik eines Knotens
n, dann geht diese mit in den Initialzustand von A, ein. Da wir im folgenden immer iiber die
dynamische Semantik sprechen, schreiben wir [] anstatt []4», und unterscheiden zwischen
dynamischer und statischer Semantik bei Bedarf.

Wir gehen davon aus, dafl die Semantik der Quellsprache durch eine Montages-Spezifikation
angegeben ist. Jedem Startsymbol eines Sprachkonzepts wird durch die Sprachspezifikation
eine Montage zugeordnet, die beschreibt wie [ ]static und []ayn unter Verwendung der Seman-
tiken der Teilkonzepte, aus denen das Sprachkonzept aufgebaut ist, konstruiert wird. Der
Kompositionsmechanismus fiir dynamische Semantik ist i{iber Daten- und Steuerfluflinforma-
tion aufgebaut. Jede Montage legt eine Menge ausgezeichneter Kommandos initial fest, die
im Steuerflul gesehen die ersten auszufiihrenden Kommandos eines Sprachkonzepts sind, und

1) Eventuell unterscheidet sich auch nur die konkrete Syntax, wihrend die assoziierte Semantik dieselbe ist
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beschreibt mit terminal das letzte Kommando der Abarbeitung. Zur Festlegung dieser ausge-
zeichneten Aufgaben ist es unter Umstidnden notwendig, die Teilkonzepte rekursiv bis hinab zu
den Grundkonzepten zu betrachten. Wird ein Sprachkonzept nun als Teil eines anderen Sprach-
konzepts verwendet, dann werden die initialen und terminalen Kommandos iiber Steuer- und
Datenabhéngigkeiten in den Kontext eingebunden. Ein Datum, das im Kontext eines Konzepts
S’ mit Startsymbol S’ berechnet wurde, wird iiber das Ergebnis von S’.terminal zugegriffen.
Mit diesem Konstruktionsprinzip 14t sich eine induktive Definition der Funktionen data und
nexttask ableiten, aus der sich fiir einen Strukturbaum die konkreten Steuer- und Datenfluflin-
formationen berechnen. Der einem Programm entsprechende Daten- und Steuerfluigraph iiber
Kommandos ist Teil des Initialzustands der abstrakten Zustandsmaschine, welche die dynami-
sche Semantik beschreibt. Die Regeln zur Interpretation der Kommandos sind ebenfalls durch
die Menge der Montages gegeben.

Fiir einen konkreten AST eines Programms ergibt sich die komplette abstrakte Zustandsma-
schine induktiv durch Vereinigung (&, siche Abschnitt 4.2 und A.1.1) der ASMs, welche die
Semantik von Teilbdumen beschreiben und der ASM, die die Komposition beschreibt. Voraus-
setzung fiir eine sinnvolle Vereinigung ist die Konsistenz der Interpretation von Funktionen,
die in mehreren der beteiligten ASMs vorkommen.

Beispiel 6.1 Die Montage aus Abbildung 4.3 auf Seite 71 definiert folgende Vorschrift zur
Konstruktion einer ASM Apgsign-

e Die Konstruktionsvorschrift fiir die Semantik der Teilkonzepte ist durch die Montages
Expr und Des spezifiziert.

e Die Montage Assign selbst definiert eine ASM A,gign mit Sorten
Assign < Task, Reference, Type, Value
und folgender Signatur:

Y=/ data : Task x N — Task
nexttask : Task x N — Task
value : Task x N — Value
intial - 272
terminal : Task }

Entsprechend der Definition von Montages (vgl. Abschnitt 4.3) erhalten wir fiir einen
Term X = Cagsign(0s, des, expr, assign), der eine Zuweisung iiber den Teiltermen eines
Designators des und eines Ausdrucks expr beschreibt, die Einschrinkungen (4.1) an den
Zustandsraum (genauer an die statischen Funktionen) von Aj,gsign.-

e Die Regelmenge ist durch die Regel zur Interpretation von Assign-Kommandos definiert.

Die Konstruktionsvorschrift fiir die ASM Apgsign ist dann:
-AAssign = Aassign W AExpr W -ADes-

Die ASMs Ag,y und Apes werden fiir Terme des = cpes(Odes, - - - ) und expr = Cggpr (Oexprs - - - )
entsprechend ihrer Montages-Spezifikation konstruiert. &
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6.4 Korrekte Ubersetzung von Sprachkonzepten

Die Semantik einer Sprache kann durch Montages modular iiber einzelnen Sprachkonzepten
angegeben werden. In diesem Abschnitt zeigen wir, wie die Zerlegung in Sprachkonzepte ausge-
nutzt werden kann, um die Ubersetzung einer Sprache und die Verifikation dieser Ubersetzung
zu modularisieren. Die korrekte Ubersetzung eines Sprachkonzepts ist wie iiblich gegeniiber
der Semantik der Quelle und des Ziels definiert.

Definition 6.8 (Korrekte Ubersetzung eines Sprachkonzepts)

Sei S = (Gs, [ static, [ 1ayn) €in Sprachkonzept, n ein Strukturbaum von L(Gg) und C(n) eine
Ubersetzung von n mit Semantik [C(n)]'. S wird genau dann von C korrekt tibersetzt, wenn
fir alle Strukturbiume n € L(Gg) gilt:

[CmT <5 [n].

Aus dieser Definition kénnen wir gleich eine hinreichende Bedingung fiir die korrekte Uber-
setzung einer kompletten Sprache ableiten.

Lemma 6.9 (Korrekte Ubersetzung von Sprachen)
Fine Sprache L mit abstrakter Syntax G = (N, T, P, Z) wird durch eine Abbildung C korrekt
in eine Sprache L' iibersetzt, wenn das Sprachkonzept Z von C korrekt iibersetzt wird.

Fiir den Beweis nutzen wir das folgende Fakt.

Fakt 6.1 Die Semantik einer Sprache mit abstrakter Syntax G = (N, T, P, Z) ist das Sprach-
konzept L= (Ga I[]lstatic; [H]dyn)-

Beweis Die Aussage folgt direkt aus der Definition 6.8 und Fakt 6.1. Das Sprachkonzept Z
repréisentiert alle Programme der Sprache, die aus der Wurzel Z abgeleitet werden kdnnen.
Mit Definition 6.3 folgt dann, dafl die Sprache £ von C korrekt iibersetzt wird. &

Auf den ersten Blick scheint damit schon die gewiinschte Modularisierung der Ubersetzungs-
verifikation erreicht. Dafl dem nicht so ist, wird klar, wenn wir uns noch einmal genau ansehen,
wie die Semantik von Sprachkonzepten konstruiert wird. Eine Montage S beschreibt eine Kon-
struktionsvorschrift fiir eine konkrete ASM, in Abhéngigkeit der Konstruktionsvorschriften
der Teilkonzepte von S. Die Spezifikation selbst ist damit zwar generisch, aber die ASM kann
nur konstruiert werden, wenn man die konkreten Vorschriften fiir die Teilkonzepte kennt.
Wir miissen also alle Montages zu Gs betrachten, wenn wir die Semantik eines Terms von
S betrachten. In Beispiel 6.1 148t sich nur eine Konstruktionsvorschrift fiir die Semantik von
Zuweisungen ableiten, wenn bekannt ist, was die Definitionen fiir e.initial, e.terminal, d.initial
und d.terminal sind. Das setzt sich fort fiir die Semantikdefinition von Ausdriicken und De-
signatoren. Fiir die Verifikation einer Ubersetzung miissen wir daher immer den gesamten
Teilbaum mit allen Teilkonzepten betrachten. Fiir das Sprachkonzept Z bedeutet das, dafl wir
eine Ubersetzung gegeniiber der kompletten Sprachsemantik verifizieren miissen.

Eigentlich wollen wir in Beweisen iiber die ,,lokale* Semantik von Sprachkonzepten argumentie-
ren und dabei von Zustandsiibergingen abstrahieren, die durch Teilkonzepte definiert werden.
Fiir einen aus X ::=Y Z abgeleiteten Term x sind wir an folgender Sicht auf die entsprechende
Zustandsfolge interessiert.

* Ay * Az *
o —x q; —> qj+1 —7x Gk —> Qk+1 —x - - -
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6.4.1 Generische Sprachkonzepte mit Minimalanforderungen
an ihre Teilkonzepte

[Generische Sprachkonzepte mit Minimalanforderungen an

ihre Teilkonzepte] Der Montages-Ansatz, wie wir ihn bisher verwenden, hat zwei Nachteile. Er-
stens mufl man fiir jedes Nichtterminal {iber dessen komplette ASM-Semantik argumentieren,
wenn man die Korrektheit von Ubersetzungen beweisen will und zweitens kénnen Sprach-
konzepte aus einer existierenden Spezifikation nur unverédndert wiederverwendet werden. Un-
verdndert bedeutet inklusive der Teilkonzepte, iiber denen das Sprachkonzept definiert ist. Wir
l6sen beide Probleme, indem wir Sprachkonzepte generisch definieren und fiir die eingesetzten
Teilkonzepte keine oder nur minimale Annahmen machen.

Beispiel 6.2 Die Semantik der Hintereinanderausfithrung von Anweisungen Stat;Stats
konnen wir generisch ohne zusétzliche Annahmen an die konkreten Semantiken von Stat und
Stats spezifizieren. Als Zustandsfolge betrachten wir dann:

Astat N Astats R
7 q 1 7

qo

In Abschnitt 3.3 haben wir schon das Beispiel der Schleife vorgestellt.

Beschreiben wir diese minimalen Eigenschaften fiir Teilkonzepte ebenfalls mit abstrakten Zu-
standsmaschinen, dann bleiben wir erstens im selben Formalismus und zweitens kénnen wir
unsere Simulationsbeweistechniken ausnutzen, um korrekte Instantiierungen zu beschreiben.
Wir betrachten die Semantik eines Sprachkonzepts als abstrakte Zustandsmaschine, die andere
abstrakte Zustandsmaschinen , aufruft“, deren Verhalten nicht explizit bekannt ist.

Definition 6.10 (Generisches Sprachkonzept mit ASMs als Minimalanforderungen)
Ein Sprachkonzept S, das an die Semantik seiner Teilkonzepte Si...Sy nur minimale An-
forderungen A, ..., Ax, in Form abstrakter Zustandsmaschinen stellt, heifit generisches
Sprachkonzept mit ASM-Minimalanforderungen und wird mit S(S; < Ai,..., Sk < Ag)
bezeichnet.

Fir die Minimalanforderung A; gilt, daf$ die Funktionen f € X 4,, tber die eine Minimalan-
forderung A; in S eingebunden wird, beobachtbar sind, d. h. f € Q4,.

Die lokale Semantik eines generischen Sprachkonzepts ergibt sich durch Einsetzen der Mini-
malanforderung:

[SI(A1, ..., Ap) =[S]v A W... WA

Die Definition eines generischen Sprachkonzepts mit widerspriichlichen Minimalanforderungen
A;, d.h. die Vereinigung A; & ... " Ay ist nicht giiltig und konsistent (vgl. 4.2), macht keinen
Sinn, weil dann [S](A;,... ,Ax) keine Semantik hat. Wir gehen daher im folgenden davon
aus, daf3 die von uns betrachteten generischen Sprachkonzepte widerspruchsfrei sind.

Fakt 6.2 Ein Grundkonzept (abgeleitet aus den Terminalen einer Sprache) ist ein spezielles
generisches Sprachkonzept ohne Parameter.
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Es steht dem Sprachentwerfer frei, beliebige Sprachkonzepte zu definieren und zu komponieren
und so eine beliebig sinnlose Sprachspezifikation zu erstellen. Es ist unméglich festzustellen,
ob eine bestimmte Semantik intendiert war oder nicht. Wir kénnen im allgemeinen Fall nicht
einmal die Einhaltung von Minimalanforderungen bei der Instantiierung von Sprachkonzepten
automatisch iiberpriifen. Wir sind jedoch nur an der Ubersetzung von Sprachen interessiert,
deren Semantik wohlgeformt ist. Die folgende Definition von wohlgeformter Instantiierung
eines Sprachkonzepts gibt uns ein Kriterium fiir die Wohlgeformtheit einer Sprachdefinition.

Definition 6.11 (Wohlgeformte Instanz eines generischen Sprachkonzepts)
FEine Instanz S(si,...,sg) eines generischen Sprachkonzepts S(S1 < Ai, ..., Sk < Ag) ist
wohlgeformt, wenn:

(A) Es gibt injektive Funktionen py, ... ,p, mit

Vi,1 <i<k:[s;] <5 A

(B) Die Zustandsriume der abstrakten Zustandsmaschinen [S|(Ay, ..., Ag) und [s; ] stehen
nur tGber die Funktionen p; in Beziehung und sind ansonsten disjunkt.

(C) Mit den Relationen p;, aus denen wir die Funktionen p; ableiten (vgl. Satz 6.5), gilt:

Vg€ Is;13¢ €14, :qpd ANVq € Ix3q € Is1:q9pd

(D) Die Menge der Aktualisierungsregeln aus [S(sy, ... ,sx)] ist konsistent.

Die formale Semantik [S|([s:],---,[sk]) ergibt sich durch Vereinigung der ASM [S] mit
den durch p; angepafiten ASMs [s;].

Die Anforderung (A) besagt, dafl alle konkreten Teilkonzepte, die eingesetzt werden, auch
die Semantik der Minimalanforderungen simulieren. [s;] <5, .A; ist genau die Simulations-
beziehung, wie wir sie fiir die Korrektheit von Ubersetzungen nachweisen. Die Funktion Di
wird jeweils durch die beobachtbaren Funktionen €24, der Minimalanforderung A; induziert.
Die Zielsprach-ASM, hier das konkrete Sprachkonzept [s; ], konnte mehr beobachtbare Zwi-
schenzustéinde definieren. Fiir den Nachweis von [s;] <z .A; sind jedoch die beobachtbaren
Funktionen von A; relevant. Wir lassen im folgenden die Indizierung in <5 weg, wenn klar
ist, auf welche beobachtbaren Funktionen sie sich bezieht. Die Simulationsbeziehung zwischen
einer Minimalanforderung und dem entsprechenden konkreten Teilkonzept garantiert zusam-
men mit der Anforderung (B), dafi die Ausfithrung einer konkreten ASM fiir das Teilkonzept
nur Auswirkungen auf den Kontext hat, die auch von der Minimalanforderung beschrieben
werden. Wird im Initialzustand von [s; ] fiir die Interpretation einer Funktion ein bestimmter
Wert angenommen, der jedoch im Kontext von [s;] verindert werden kénnte, dann ist im
allgemeinen nicht sicher, dafi die Voraussetzung an [s;] auch nach Einbau in den Kontext
noch zugesichert ist. (C) garantiert, daf§ in diesem Fall auch fiir die Minimalanforderung A;
eine entsprechende Annahme gemacht wird. Zusétzlich sichert die Anforderung (C) zu, daf
durch die Instantiierung keine Inkonsistenzen bei der Interpretation von Funktionen auftreten,
die nicht auch auf Ebene der Minimalanforderungen vorhanden sind. Die Anforderung (D) ist
fiir unseren Ansatz nicht zwingend notwendig, jedoch sind widerspriichliche Aktualisierungen
ein Zeichen fiir falsche Spezifikationen an deren Ubersetzung wir nicht interessiert sind.

Fiir die Einhaltung von (C) kénnen wir ein hinreichendes und einfach zu iiberpriifendes Kri-
terium angeben.
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Lemma 6.12

Eine abstrakte Zustandsmaschine A ist unabhdingig von dem Kontext, in dem sie aufgerufen
wird, wenn im Initialzustand keine Annahmen tiber dynamische Funktionen f € ¥ gemacht
werden. Wenn also fiir dynamische Funktionen f gilt: VT € dom(f) : f(x) = L, wobei L keine
Information reprisentiert.

Beweis Macht eine abstrakte Zustandsmaschine keine Annahmen iiber die Initialisierung ihrer
Funktionen, dann ist jede beliebige Initialisierung giiltig und es kann damit keine Initialisierung
durch den Kontext geben, die zu inkonsistentem Verhalten fiihrt. O

Ist das hinreichende Kriterium nicht erfiillt, dann ist es eine zusitzliche Beweisverpflichtung
sicherzustellen, dafl die Initialzusténde fiir alle [s; | auch im Gesamtkontext erfiillt sind.

Da wir in unseren Anwendungen nur SASMs betrachten und die Konstruktion von
[S1(Isz]---,[sk]) durch die Vereinigung von SASMs definiert ist, gibt das folgende Lemma
ein hinreichendes Kriterium fiir die Konsistenz der Regelmenge.

Lemma 6.13 (Konsistenz der Vereinigung von Regelmengen)
Seien Ay und Ay zwei SASMs, deren Aktualisierungsregeln jeweils konsistent sind, dann ist
die Regelmenge von A W Ay konsistent, wenn

1. Die Mengen von Sorten aus Ay und Az, die Kommandos beschreiben, disjunkt sind oder

2. die Aktualisierungsregeln zur Interpretation von Kommandos T, die sowohl in Ay als
auch in Ay vorkommen, identisch sind.

Beweis Eine SASM definiert fiir jede Kommandosorte genau eine Aktualisierungsregel. Gibt
es keine gemeinsamen Kommandosorten in 4; und Ay, dann sichert die Form der SASM-
Regeln und die Konsistenz der einzelnen Regelmengen sofort die Konsistenz der vereinigten
Regelmenge. Gibt es gemeinsame Kommandosorten, dann sichert die 2. Voraussetzung des
Lemmas, daf} die Aktualisierungsregeln eines Kommandos sich nicht verdindern und daher die
vereinigte Regelmenge konsistent ist. &

Fakt 6.3 Ein Grundkonzept ist wohlgeformt, da es keine Minimalanforderungen gibt, die zu
erfiillen sind.

Fakt 6.4 Ein konsistentes konkretes Sprachkonzept ist wohlgeformt.

Fakt 6.5 S(Ay,...,Ax) ist eine wohlgeformte Instanz eines generischen Sprachkonzepts
S(S1 < Ai,...,Sk < Ag), falls die Vereinigung A; & ... W A giiltig und konsistent ist.
Sind die Minimalanforderungen eines generischen Sprachkonzepts widerspriichlich, dann gibt
es keine wohlgeformten Instanzen dieses Sprachkonzepts.

Beispiel 6.3 Sei Call ein Sprachkonzept, das einen Funktionsaufruf generisch in der Berech-
nung seiner Parameter definiert (siehe Abschnitt 9.6.2). Die Minimalanforderung A arguments
definiert fiir die Auswertung der Parameter eine feste Berechnungsreihenfolge. Eine Instanti-
ierung mit einem Konzept Args, das die Parameter in beliebiger Reihenfolge auswertet, wire
nicht wohlgeformt. Wir kénnen némlich nicht fiir alle méglichen Berechnungsfolgen von [ Args |
eine entsprechende Berechnungsfolge in A 4ryuments finden und daher nicht die Simulation nach-
weisen. &
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In unseren Anwendungen ist vor allem das Kriterium (A) fiir die Wohlgeformtheit von In-
stanzen eines Sprachkonzepts relevant. Die Anforderung (B) erfiillen wir durch entsprechende
Wahl von Funktionsnamen und durch die Konstruktion der Trigermenge. (C) kann iiblicher-
weise aus der Erfiillung von (A) gefolgert werden, weil wir bei der Definition der Semantik
eines Arguments, aufler an den abstrakten Befehlszihler, keine Anforderungen an dynamische
Funktionen der entsprechenden ASM stellen.

Satz 6.14 (Simulation eines generischen Sprachkonzepts)
Ist S(sy, ... ,sk) eine wohlgeformte Instanz von S(Sy < Ay, ..., Sk < Ag), dann gilt:

[ST(Mse1,---Ise]) <o [S1(A, ..., Ax)

Beweis Die Semantik [S](Ai,..., Ax) ist, wie in Abschnitt 6.3 beschrieben, strukturell
definiert, wobei die Minimalanforderungen A; selbst als Argumente eingesetzt werden. Da
S(s1,---si) eine wohlgeformte Instanz ist, garantiert Anforderung (A), da8 die durch p; an-
gepafite ASM genau die Schnittstelle der Minimalanforderung erfiillt und daher eingesetzt
werden kann. Die Parameter eines generischen Sprachkonzepts sind iiber Steuerfluf und Da-
tenabhéingigkeiten in die Gesamt-ASM eingebunden. Das heifit, an einem bestimmten Punkt
wird eine Teil-ASM [s; | ,aufgerufen“ (ct € [s;.initial |) und nach Beendigung der Ausfiihrung
steht das Ergebnis in [wvalue(s;.terminal)]. Da [s; ]<5,A; fiir alle Teilkonzepte gilt und die
Interaktion mit der Umgebung wegen (C) keinen Einfluf§ auf die Berechnung hat, wird dieses
Ergebnis auch von A; berechnet.

Formal beweisen wir die Aussage durch Induktion iiber die Anzahl der Zustandsiibergéinge.
Fiir die Funktion p, die Zusténde von [S](A;,..., Ax) und [S]([s:],--- ,[sk]) in Beziehung
setzt, gilt p D p; U...Up;

Induktionsanfang: n =0

Die beiden Maschinen unterscheiden sich in den Teilen des Zustands, die von den A; bzw. [s; |
definiert werden. Die Funktion p wurde unter Ausnutzung der p; so konstruiert, dafl sie genau
die unterschiedlichen Teile in Beziehung setzt.

Induktionshypothese: Die Behauptung gilt fiir Zustandsfolgen der Lénge n.

Induktionsschluf3: n ~n +1
Wir miissen zwei Fille unterscheiden. Entweder wird ein Zustandsiibergang durch den Rahmen
S oder durch die einem Parameter entsprechende Zustandsmaschine verursacht.

1. Bei einem Ubergang, bei dem eine Aktualisierungsregel R des Rahmens gefeuert wird,
haben wir

R
—

7

I
—
—

~

R;/

L=}
k)

zu zeigen. Stehen die Zustéinde g und ¢’ in Beziehung, dann werden auf der Quell- und der
Zielmaschine exakt die gleichen Aktualisierungen ausgefiihrt. Die Minimalanforderungen
von S machen alle Auswirkungen auf den Kontext der Parameter beobachtbar. Daher
garantiert die Funktion p, dafl die Funktionen, die fiir die Aktualisierungen in R relevant
sind, auch die gleiche Interpretation haben. Das gilt natiirlich auch nach Ausfiihren
derselben Regel R auf der Quell- und der Zielmaschine und daher folgt p(¢’) = q.
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2. Wird die ASM eines Parameters ausgefiihrt, dann ist
A; —
—) q

p

I
—

;o [si] a

(=)

zu zeigen. Laut Voraussetzung gilt [s;] <5, A;. Der konkrete Parameter simuliert das
beobachtbare Verhalten der Minimalanforderung und speziell auch alle Auswirkungen,
die A; auf den Kontext hat. Damit folgt sofort p(¢') = g.

¢

Die Definition von Wohlgeformtheit kénnen wir auf komplette Sprachspezifikationen iibertra-
gen.

Definition 6.15 (Wohlgeformte Sprachdefinition)
FEine Sprachdefinition heifst wohlgeformt, wenn alle ihre Sprachkonzepte (beschrieben durch die
Nichtterminale und Terminale der abstrakten Syntax) wohlgeformt sind.

6.4.2 Korrekte Ubersetzung von Sprachkonzepten mit Minimalan-
forderungen

Sind Transformationen strukturerhaltend, d. h. baut ein Zielsprachkonzept auf Teilkonzepten
auf, welche die gleichen (modulo Simulation) Minimalanforderungen erfiillen wie die Teilkon-
zepte des Quellkonzepts, dann kénnen wir Ubersetzungen generisch formulieren und lokal die
Transformation eines Sprachkonzepts verifizieren. Wir setzen dabei nur die korrekte Abbil-
dung der Teilkonzepte voraus. Letztendlich fiihrt das zu einem Korrektheitsnachweis durch
strukturelle Induktion.

Definition 6.16 (Korrekte strukturerhaltende Ubersetzung)
C(S(S1 < Ay, ..., Sk < Ag)) =5(S] < Al,..., S, < A}) ist eine korrekte strukturerhal-

tende Ubersetzung, wenn gilt:

Vi, 1 <i<k: Al <5 A (6.3)
IISI]I( Il’aA;c) ‘<ﬁ[[S]I(A1,,Ak) (64)

Die Beziehung zwischen den Minimalanforderungen der Quelle und des Ziels entspricht der
Intuition, daf} die Semantik des iibersetzten Programms nicht allgemeiner sein kann als die
Semantik der Quelle. In unseren Anwendungen sind die Minimalanforderungen des Quell- und
des Zielsprachkonzepts iiblicherweise identisch oder bisimulieren sich, falls die zugrundeliegen-
den Maschinenmodelle von S und S’ unterschiedlich sind.

Bei der Ubersetzung einer Sprache sind strukturerhaltende Ubersetzungen von Vorteil, da dann
die Verifikation iiber strukturelle Induktion gefiihrt werden kann. Eine spezielle Form struktur-
erhaltender Ubersetzungen stellen bestimmte Optimierungen dar, die Parameter eines generi-
schen Sprachkonzepts eliminieren. In diesem Fall hat man nachzuweisen, dafl der eliminierte
Parameter, durch die leere Anweisung simuliert werden kann, also keine Zustandsdnderung
bewirkt. Ein Beispiel einer solchen Optimierung ist die Elimination toten Codes. Allerdings
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kann nicht immer strukturerhaltend iibersetzt werden, z. B. wenn Optimierungen eine Um-
ordnung des Codes bewirken. In diesem Fall 148t sich die Ubersetzung eines Sprachkonzepts
nicht mehr induktiv iiber der Ubersetzung der Teilkonzepte definieren und die Verifikation
muf iiber der kompletten Semantik des Sprachkonzepts durchgefiihrt werden. Allgemein gilt,
daB Ubersetzungen, die nicht strukturerhaltend sind, mehrere induktive Ubersetzungsschritte
zusammenfassen und daher komplett verifiziert werden miissen.

6.4.3 Allgemeine Korrektheitsaussagen

Im folgenden zeigen wir, wie die Benutzung generischer Sprachkonzepte die Verifikati-
on von Ubersetzungen vereinfacht. Wir wollen die Korrektheit einer Ubersetzung C mit
C(S(s1,---,s%)) = S'(s,...,s}) nachweisen. In unserem Rahmen koénnen wir dabei die fol-
genden Annahmen machen.

S(si, ... ,sk) ist eine wohlgeformte Instanz von S(S; < Ay, ..., Sk < Ag) (6.5)
S'(s},...,s}) ist eine wohlgeformte Instanz von S'(S; < A}, ..., Sy < Aj) (6.6)
S'(Sy < A, ..., S, < A}) ist eine korrekte strukturerhaltende Ubersetzung von 6.7)
S(S1 < Ay, ..., Sk < Ag)

Vi, 1 <i<k:[s;]=<z[sil (6.8)

(6.5) und (6.6) gelten immer, da wir nur an der Ubersetzung wohlgeformter Quell- in wohlge-
formte Zielsprachen interessiert sind. (6.7) muf} gelten, wenn wir generische Sprachkonzepte
fiir die Ubersetzung ausnutzen wollen. (6.8) ist die Induktionshypothese, wenn wir die Uber-
setzung einer kompletten Sprache betrachten und daher auf jeden Fall nachweisen miissen,
daf} alle Teilkonzepte korrekt iibersetzt werden.

Fiir den Nachweis der Korrektheit zerlegen wir die Ubersetzung C in Cy 0 Cy.
S(s1,---,Sk) SN S(sh,---,sk) SN S'(s,...,sk)

Wir iibersetzen also zuerst die Teilkonzepte s; und dann das Sprachkonzept S. Diese Zerlegung
impliziert die Einfiihrung einer neuen logischen Zwischensprache zu Beweiszwecken. Haben wir
die Korrektheit von C; und Cy nachgewiesen, dann folgt die Korrektheit von C aus dem Satz
2.2, S. 37 iiber die vertikale Komposition von korrekten Teiltransformationen.

Wir beweisen zuerst einige Hilfssétze.

Satz 6.17 (Transitive Fortsetzung von Instantiierungen)
Sind S(s1, - .. ,sg) und S(s, ... ,s}) wohlgeformte Instanzen eines generischen Sprachkonzepts
S(S1 < Ay, ..., Sk < Ag) und gilt (6.8), dann folgt daraus:

[SITs's D, s T D <5 [ST(Tss D - o [se]
Beweis Da beide Instantiierungen wohlgeformt sind, erfiillen sowohl die s; als auch die s die
Anforderungen, die vom Kontext S an die Teilkonzepte gestellt werden. Zusétzlich simulieren

die [s;] das beobachtbare Verhalten der [s;]. Da sich die [s;] sowohl lokal als auch im
Kontext, wie die [s; ] verhalten, folgt die Behauptung.

Formal wiirde man den Beweis analog zu Satz 6.14 durch Induktion iiber die Anzahl der
Zustandsiibergénge von [S]([s} ],... ,[s,]) fithren. &

Der folgende Satz etabliert die Korrektheit des zweiten Ubersetzungsschritts Co.
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Satz 6.18 (Instantiierung einer strukturerhaltenden Ubersetzung)

Ist S'(S) < Al,...,S. < A,) eine korrekte strukturerhaltende Ubersetzung von S(S; <
Ai, oo, Skp < Ag) und S'(s), ... ,s},) eine wohlgeformte Instanz von S'(S; < Al, ..., Sk < A}),
dann gilt:

[S'ULs D [ 1) <5 [SI(As T - - T D)

Beweis Wegen [s;] <, Aj <5 A; folgt mit der Wohlgeformtheit von S'(sl,...,s;)
auch die Wohlgeformtheit von S(si, ... ,s). Die Simulationsbeziehung [S'](A},...,A)) <5
[S](A4,. .., A;) wurde unter Annahme der Minimaleigenschaften A; bzw. Aj gezeigt. Mit der
Transitivitdt der p-Simulation folgt sofort die Behauptung. &

Der nichste Satz etabliert die Korrektheit des kompletten Ubersetzungsschritts C=0Cy00C;.

Satz 6.19_.(Korrekte Ubersetzung mit generischen Sprachkonzepten)
Fiir eine Ubersetzung C mit C(S(sy, ... ,sx) = S'(s},...,s,) gilt mit den Bedingungen (6.5)-

(6.8)
[S'I(Ts7 0:---  Isk D) <o [ST([s:Ds--- [se D)

1

i,1 < ¢ < k. Deshalb ist auch [S]([s'/],...,[s'x] wohlgeformt. Zusammen mit (6.8) ist
dann Satz 6.17 anwendbar und C; ist korrekt. (6.6) und (6.7) sind die Voraussetzungen fiir
die Anwendung von Satz 6.18. Damit ist auch C, korrekt und die Behauptung folgt durch die
vertikale Komposition von korrekten Abbildungen. &

Beweis S(si,...,s;) ist wohlgeformt und wegen (6.6) und (6.7) gilt [s;] <5 A; fiir alle

Gehen wir davon aus, daf$ fiir die Konstruktion eines korrekten Ubersetzers eine Bibliothek
vordefinierter generischer Sprachkonzepte und korrekter Transformationen dieser Konzepte
verwendet werden, dann muf der Konstrukteur eines Ubersetzers nur noch die Wohlgeformt-
heit der beteiligten Sprachen zeigen.

6.5 Zusammenfassung

In diesem Kapitel haben wir formal definiert, was korrekte Ubersetzung von Programmen
bedeutet, wenn die Semantik der Quell- und der Zielsprache operationell beschrieben ist.
Eine Ubersetzung C(m) eines Programms 7 ist demnach korrekt, wenn fiir alle zuldssigen
Eingaben das beobachtbare Verhalten des Quellprogramms (in unserem Kontext das Ein-/
Ausgabeverhalten) durch die Semantik des Zielprogramms simuliert wird.

Fiir die Verifikation einer Ubersetzung haben wir ein induktives Beweisprinzip iiber den Aufbau
von Programmen aufgestellt. Dabei nutzen wir aus, dafi die operationelle Semantik von Pro-
grammen mit unserem Dialekt von Montages kompositionell definiert ist. Fordern wir zusétz-
lich noch, dafl bei der Definition eines Sprachkonzepts explizit die Minimalanforderungen an
seine Teilkonzepte angegeben werden, dann kann iiber die Ubersetzung des Sprachkonzepts
lokal argumentiert werden, ohne die Teilkonzepte betrachten zu miissen. Wir weisen die Kor-
rektheit der Ubersetzung eines Sprachkonzepts unter der Annahme nach, da8 die Teilkonzepte
bestimmte Bedingungen erfiillen und ebenfalls korrekt iibersetzt werden. In der konkreten
Anwendung nutzen wir die im vorigen Abschnitt definierten Sétze 6.17 und 6.18. Die korrek-
te Ubersetzung einer Sprache leitet sich aus dem Nachweis der korrekten Ubersetzung aller
Sprachkonzepte ab, falls die Quell- und die Zielsprache wohlgeformt sind.
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Durch die Verwendung generischer Sprachkonzepte ist es erstmals moglich, diese Aussa-
gen iiber die Wohlgeformtheit einer Sprachspezifikation zu machen. Bei einer wohlgeformten
Sprachspezifikation miissen alle Instanzen generischer Sprachkonzepte die geforderten Min-
destanforderungen an die Teilkonzepte erfiillen.

Generische Sprachkonzepte mit Minimalanforderungen sind die Grundlage fiir den Aufbau
einer Bibliothek von Sprachkonzepten und korrekten Ubersetzungen. Die Wiederverwendung
vordefinierter Komponenten vereinfacht die Konstruktion einer korrekten Ubersetzungsspe-
zifikation, weil fiir die Konzepte einer Bibliothek die Voraussetzungen zur Anwendung der
Ubersetzungstheoreme schon nachgewiesen wurden. Stammt das Quellsprachkonzept S(S; <
Ay, ..., Sk < Ag), das Zielsprachkonzept S'(S] < Af, ..., S, < A},) und die Transformation C
mit C(S) = S' aus einer verifizierten Bibliothek, dann gew&hrleistet schon die Wohlgeformtheit
der Instantiierungen S(si, ... ,sg) und S'(s},...,s;) die Simulation.
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Benutzung der Sprache AL zur
Verifikation von Ubersetzern

Mit den im vorigen Kapitel eingefiihrten Techniken kénnen wir zwar den Korrektheitsnachweis
fiir Ubersetzungen modularisieren und Teile wiederverwenden, jedoch miissen wir fiir jedes
Quellsprach-/Zielsprachpaar den Nachweis erneut fiihren. Untersucht man Quell- und Ziel-
sprachsemantiken und Ubersetzungen zwischen den Sprachen, dann stellt man fest, dal die
bei der Ubersetzung auftretenden abstrakten Zwischensprachen jeweils dhnliche Eigenschaften
haben. Sie beschreiben ndmlich genau die Semantik der zu iibersetzenden Sprachen in Termen
von bestimmten Kernkonzepten. Die Identifikation dieser Konzepte fiihrte zur Definition der
Sprache AL. In Abschnitt 3.4 haben wir schon dargelegt, wie AL in unserem Ubersetzerrah-
men eingesetzt wird. Wir benutzen AL zur Definition der dynamischen Semantik imperativer
Programmiersprachen und auch als Zwischensprache, die in Ubersetzern auftritt. Verwendet
man AL als konkrete Zwischensprache im Ubersetzer, dann reduziert das die Anzahl der Uber-
setzer von n x m auf n + m, wenn n Quellsprachen @S auf m Zwischenreprisentationen ZR
abgebildet werden, da entweder die Abbildung @S — AL oder AL — ZR wiederverwendet
werden kann.

AL ist zwar insofern eine universelle Sprache zur Spezifikation dynamischer Semantik, daf
alle imperativen Sprachen damit beschrieben werden kénnen, aber komfortabel kann damit
nur bedingt spezifiziert werden. AL unterstiitzt weder Konzepte, die in Quellsprachen zur
einfachen Umsetzung des Entwurfs eines Systems eingefiihrt wurden, noch beriicksichtigt sie
spezielle Zielmaschinenkonzepte. Aus diesem Grund setzen wir eine Bibliothek ein, die sowohl
die Sperzifikation von Sprachkonzepten als auch die Konstruktion einer korrekten Ubersetzung
durch vordefinierte Sprachkonzepte und Ubersetzungen dieser Sprachkonzepte unterstiitzt.
Zu der Bibliothek gehéren auch die Sprachkonzepte aus AL und Ubersetzungen von AL in
unterschiedliche Zwischensprachen.

Fiir die Konstruktion einer korrekten Ubersetzungsspezifikation gehen wir wie folgt vor. Wir
geben fiir die Quellsprache @S eine Montages-Spezifikation an und definieren damit eine forma-
le Semantik dieser Sprache. Die Semantik der Quellsprachkonzepte wird mit den vordefinierten
Sprachkonzepten der Bibliothek ausgedriickt. Fait man die bei der Spezifikation verwendeten
Sprachkonzepte zusammen, dann definiert das eine spezielle Spezifikationssprache ALT zur
Beschreibung der dynamischen Semantik der Quellsprache @S. Die Semantik von ALT ist
durch einen Interpretierer in Form einer abstrakten Zustandsmaschine definiert. Anschlielend
konstruieren wir eine Ubersetzung von AL"-Programmen in die gewiinschte Zwischensprache
7S. Diese Ubersetzung ist aus zwei Ubersetzungsschritten aufgebaut. Fiir die Ubersetzung
QS — AL nutzen wir aus, daf die Sprache AL selbst aus Bibliothekskonzepten bzw. aus
den Sprachkonzepten der Kernsprache AL zusammengesteckt wurde und wir daher die Uber-
setzung aus vordefinierten und korrekt bewiesenen Transformationen ableiten kénnen. Fiir
den zweiten Schritt benutzen wir ebenfalls vordefinierte Ubersetzungen, die Konzepte aus AL
durch Konzepte einer bestimmten Zwischen- bzw. Zielsprache implementieren. Auch bei dieser
Ubersetzung konnen Zwischenschritte auftreten, die neue Zwischensprachen AL~ einfiihren.
Die Abbildung 7.1 illustriert noch einmal das Vorgehen bei der Ubersetzung.
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Abbildung 7.1: Ubersetzung unter Verwendung von Standardzwischensprachen

z VASHEVASH

Im folgenden stellen wir die einzelnen Schritte unseres Vorgehens und die Rolle von AL im
Detail vor. Dabei beriicksichtigen wir auch, da8 fiir manche Quellsprachen neue Sprachkonzep-
te oder Ubersetzungen, ohne Unterstiitzung der Bibliothek, angegeben werden miissen. Diese
Ubersetzungen miissen dann natiirlich verifiziert werden.

7.1 Semantikspezifikation mit AL
und die Definition von Ubersetzungen

Die Montages-Spezifikation einer Quellsprache definiert fiir eine Produktion der abstrakten
Syntax bzw. fiir ein Sprachkonzept der Quellsprache eine Abbildung auf die abstrakte Syntax
unserer Bibliothek. Die Montages-Spezifikation definiert auch die Attribute, die zur Definiti-
on der dynamischen Semantik der verwendeten ALT-Konzepte oder fiir die Transformation
benétigt werden. Die zweite Komponente einer Montage ordnet den entsprechenden abstrak-
ten Teilbiumen AL'-Graphen zu, die die dynamische Semantik beschreiben. Die Semantik
der Kommandos, die in dieser zweiten Komponente angegeben sind, mufl bekannt sein, d. h.
es diirfen nur Kommandos aus AL' verwendet werden. Am Beispiel der Zuweisung in Ab-
bildung 7.2 demonstrieren wir das Prinzip. Die abstrakte Syntax der Quellsprache definiert
einen Designator fiir die linke Seite und einen Ausdruck fiir die rechte Seite der Zuweisung.
Die abstrakte Syntax der Quellsprachzuweisung ist

QS _Assign == QS _Designator QS_Expr.

Der entsprechende sprachunabhéngige AL-Graph definiert einen AL_Assign-Knoten, der die
sprachunabhingige Reprisentation von QS_Designator und QS_Expr zur Berechnung der Quel-
le und des Ziels der Zuweisung benutzt. Die Attribute type, lval und defs beschreiben statische
semantische Eigenschaften. Die Bedingungen sichern zu, dafl der Designator auch tatséichlich
ein Objekt identifiziert und der Wert des Ausdrucks auch an das Objekt zugewiesen wer-
den kann. Die dynamische Semantik von AL_Assign muf} in dieser Montage nicht angegeben
werden, da AL_Assign durch die Bibliothek schon eine feste Semantik hat. Alle Montages

104



UULLLGLIUIL\DPUHLILMULULL 441V LA AJ ULl LU A CUidldliiUAULAL YULL VY iU ochuu;;scl;

QS_Assign = QS_Designator QS_Expr

source

dest

l NT
I- - —| QS_Expr |—1!T—>| QS_Designator |— — —(CAL_Assign)— - >T

AL_Assign.type := 1QS_DESIGNATOR.type
QS_Expr.lval := false

QS_Expr.defs := QS_Assign.defs
QS_Designator.defs := QS_Assign.defs

condition is_defined(QS_Designator.name, QS_Assign.defs)
coercible(QS_Expr.type, QS_Designator.type)

Abbildung 7.2: Eine Montage fiir die Zuweisung

der Sprachspezifikation zusammen definieren eine Abbildung von Quellsprachprogrammen in
AL"-Graphen.

Bemerkung: Die obige Beschreibung resultiert aus einer Sicht auf die Semantik. In Wahrheit
sind die AL'-Graphen, die ein Programm semantisch reprisentieren, nichts anderes als spra-
chunabhéingige attributierte Strukturbdume. Die Kanten des Graphen sind durch Attribute
codiert. Die Abbildung 7.3 zeigt ein Beispiel. O

dest
|eft
right
source

Abbildung 7.3: AL-Graph zu der Zuweisung v := v + 1.0

Die Semantik von Sprachkonzepten aus AL", die nicht aus dem Kern AL sind, wird durch
AL"-Konzepte bzw. direkt durch AL beschrieben. Daher existiert fiir jedes Konzept aus AL
eine Abbildung (direkt oder iiber einen Umweg in AL") nach AL, die letztendlich die Seman-
tik dieses Konzepts spezifiziert. Diese Abbildung kénnen wir natiirlich auch als Spezifikation
einer Ubersetzung ansehen und kénnen damit aus der Sprachspezifikation einer Quellsprache
QS eine komplette und korrekte Transformation QS — ALt — AL ableiten, sofern die Ab-
bildungen ALT — AL verifiziert ist. AnschlieBend miissen wir AL noch in die gewiinschte
Zwischensprache iibersetzen.

Fakt 7.1 Die Ubersetzung der Sprache AL in eine Zwischensprache ist korrekt und
vollstandig, wenn fiir jede Instruktion aus AL eine semantikerhaltende Abbildung in die Zwi-
schenreprisentation existiert.

AL Programme sind Graphen mit einem ausgezeichneten Knoten, der das erste auszufiihrende
Kommando beschreibt. Folgen wir bei der Ubersetzung den SteuerfluBkanten, wobei wir schon
besuchte und iibersetzte Knoten nicht weiterbearbeiten, dann definiert das eine Ersetzungs-
strategie, die terminiert, wenn alle Knoten und Kanten abgebildet sind. Diese Strategie wenden
wir auf jede schwache Zusammenhangskomponente des AL Graphen an. Wir haben schwache
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Zusammenhangskomponenten vorliegen, weil Prozeduren durch Teilgraphen représentiert sind,
deren Anfangsadresse bzw. erstes auszufithrende Kommando iiber einer Tabelle verwaltet wird.

Die mit der Minimalanforderung fiir Vollstéindigkeit und Korrektheit ableitbare Ubersetzung
nutzt nicht alle Zwischensprachinstruktionen, falls diese von h6herem Abstraktionsniveau, als
die AL Instruktionen sind. Fiir die Konstruktion eines realistischen Ubersetzers ist das jedoch
nicht akzeptabel. Mit Kenntnis der Abbildung der Quellsprache weifl man jedoch, dafl nur
bestimmte AL Programme vorkommen kénnen, fiir die man eine Ubersetzung definieren mus8.
Das kénnen wir ausnutzen, um eine bessere Ubersetzung anzugeben, die nicht den Umweg iiber
AL geht, sondern AL"-Konzepte direkt in die Zwischensprache iibersetzt, vgl. Abschnitt 3.4.2.
Damit sind wir auch in der Lage, Befehle der Zwischensprache, die speziellen und besonders
effizient ausfiihrbaren Befehle des Prozessors entsprechen, auszunutzen.

In unserem Ubersetzungsrahmen haben wir daher zwei unterschiedliche Arten von Regeln.
Einerseits Regeln, die die Semantik neuer komplexer Sprachkonzepte definieren und anderer-
seits Regeln, die explizit Ubersetzungen definieren. Eine Montage definiert Regeln der ersten
Art. Eine Programmtransformation der zweiten Klasse wird durch eine oder mehrere bedingte
Graphersetzungsregeln angegeben, die eine Ubersetzung des Steuer- und Datenfluigraphen
iiber Kommandos definieren.

7.2 Die Definition neuer Sprachkonzepte

Bei der Spezifikation von Quellsprachkonzepten miifite man sich mit vielen Zwischensprach-
bzw. Zielsprachdetails befassen. Die Erweiterungen der Sprache AL verbergen Spezifikations-
bzw. Implementierungsdetails und erleichtern damit die Spezifikation von Semantik. Die Erwei-
terungen beschreiben die Semantik komplexer Konzepte imperativer Programmiersprachen in
Termen von AL. Jedes neu eingefiihrte semantische Konzept wird in die Bibliothek aufgenom-
men und kann anschlieflend zur Spezifikation von Semantik benutzt werden. Welche Konzepte
in der Bibliothek benotigt werden, ergibt sich aus unserer Analyse der Transformationsphase
und den Eigenschaften von imperativen Quellsprachen (siehe Kapitel 2, Tabelle 2.1).

In den n#chsten Abschnitten geben wir unterschiedliche semantische Konzepte von Quellspra-
chen an, fiir die wir Konzepte in der Bibliothek definieren. Hierbei diirfen wir nicht vergessen,
daB jede Abstraktion bzw. Erweiterung, die wir im folgenden einfiihren, einer Ubersetzung ent-
spricht, die in der Transformationsphase ein hoheres Konzept durch maschinennihere Konzep-
te implementiert. Diese Ubersetzung ist durch die Abbildung nach AL definiert und ebenfalls
Teil der Bibliothek. Wir setzen voraus, daB alle fiir die Ubersetzung benétigte Information
schon bei der Spezifikation der Quellsprache angegeben wird und daher im Programmgraphen
explizit représentiert ist. Eine Ausnahme sind Informationen fiir Optimierungen, die in einem
separaten Analyseschritt berechnet werden. Die Abbildung 7.4 zeigt die Konzepte von AL und
AL" im Uberblick.

7.2.1 Daten und Speicher

In realen Ubersetzern werden bei der Speicherabbildung komplexe Datentypen auf die Grund-
datentypen der Zwischensprache bzw. der Maschine abgebildet und der Zugriff auf Objekte
wird nicht mehr iiber Namen, sondern durch symbolische oder Relativadressen implementiert.
Dabei flieBen unter Umstidnden schon Informationen iiber die Zielmaschine ein. Dieser letzte
Punkt betrifft die Erweiterungen von AL zunichst nicht, da AL eine maschinenunabhingige
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Abbildung 7.4: Sprachkonzepte von AL und AL

Beschreibung der dynamischen Semantik von Quellsprachen darstellt und iiber symbolische
Adressen auf Objekte zugegriffen wird.

Komplexere Objekte, wie Reihungen, Verbunde oder Klassen, sind (induktiv) aus weniger
komplexen Objekten aufgebaut. Diese Struktur ist ein Aspekt des Typsystems einer Program-
miersprache. Zur Beschreibung der statischen Semantik eines neuen Typs fithren wir einen
neuen Konstruktor der Sorte Type ein. Die dynamische Semantik wird durch neue Kommandos
angegeben, die beschreiben, wie neue strukturierte Objekte eines Typs erzeugt werden (New),
wie die Werte eines Objekts gelesen (Load) oder verdndert (Store) werden. Diese Grundfunk-
tionalitdt gilt fiir alle Objekte, unabhéngig von ihrem Typ.

In diesem speziellen Fall unterscheidet sich die Semantikspezifikation nicht von der Spezifikati-
on der Transformation, die im Ubersetzer durchgefiihrt wird. Bei der Ubersetzung von struktu-
rierten Objekten werden komplexe Typen auf die Typen der Zwischensprache abgebildet und
die Funktionalitit auf Objekten wird durch Instruktionen iiber Basistypen implementiert.

Beispiel 7.1 Eine Reihung Array[size](T) modellieren wir durch einen Mengentyp
set((T",0),...,(T", size—1)). T" ist gleich T, falls es sich um einen Typ von AL handelt, anson-
sten ist 7" die entsprechende AL-Modellierung. Die Zuweisung an eine Reihung beschreibt das
Kopieren aller Elemente der Reihung, falls es sich um eine Wertesemantik handelt. Ansonsten
wird die entsprechende Referenz zugewiesen. Der Zugriff auf die Elemente der Reihung wird
unter Verwendung der AL-Konzepte zum Zugriff auf die Elemente einer Menge beschrieben.

¢

7.2.2 Steuerfluf3- und Entwurfskonzepte

Die Kernsprache AL definiert als SteuerfluBkonzepte neben der Hintereinanderausfiihrung
nur eine bedingte Verzweigung, einen einfachen Funktionsaufruf und die indeterministische
Ausfithrungsreihenfolge. Ubliche imperative Quellsprachen definieren for-, while- und repeat-
Schleifen, eine Case-Anweisung und unterschiedliche Arten der Ausnahmebehandlung. Zusétz-
lich gibt es in imperativen Sprachen unterschiedliche Parameteriibergabemechanismen beim
Funktionsaufruf, die in AL so nicht vorhanden sind. In der Transformationsphase werden diese
komplexen Konstrukte auf die einfacheren Konstrukte der Zielmaschine abgebildet.

AuBlerdem definieren Quellsprachen Konzepte, die die Konstruktion von Systemen oder die
Wiederverwendung von Komponenten erleichtern. Solche Konzepte gibt es normalerweise auf
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Zwischen- oder Maschinensprachebene nicht. Allerding haben Entwurfs- oder Abstraktions-
techniken von Quellsprachen, wie z. B. die Definition von Modulen, Klassen oder polymorphen
Typen und iiberladenen Operationen, bei genauerer Betrachtung vor allem Auswirkungen in
der statischen Semantik.

Beispiel 7.2 Die dynamische Semantik eines monomorphen Funktionsaufrufs besagt, daf
zum ersten Kommando der Funktion gesprungen wird, die durch den Funktionsnamen be-
schrieben ist. Die Zuordnung von Funktionsnamen zu Funktionstypen ist eine statische In-
formation, die wihrend der semantischen Analyse berechnet wird. Die dynamische Semantik
eines polymorphen Funktionsaufrufs unterscheidet sich nicht vom monomorphen Aufruf. Es
wird ebenfalls zum ersten Kommando der Funktion gesprungen. Was sich semantisch allerdings
unterscheidet ist, dal beim polymorphen oder auch beim iiberladenen Aufruf die Zuordnung
von Namen zu Funktionstypen keine Funktion, sondern eine Relation ist. Die Berechnung
dieser Relation geschieht ebenfalls zur Ubersetzungszeit. In der dynamischen Semantik wird
dann nur angegeben, wie der konkrete Typ zu einem Funktionsnamen ausgewéihlt wird.

Beispiel 7.3 Die Klassen einer objektorientierten Sprache stellen spezielle strukturierte Ty-
pen dar. In der dynamischen Semantik wird diese Typinformation, die wiederum statisch ist,
zur Erzeugung und Verdnderung der entsprechenden Objekte des Typs benutzt. &

Generische Klassen sind sogar ein Konzept, dessen Semantik in SATHER (G00s, 1997) oder
auch C++ (STROUSTRUP, 1986) syntaktisch erklirt wird. Man ersetzt einfach die Parameter

einer Klasse bei der Instantiierung textuell und fiihrt erst anschlieend die semantische Analyse
durch.

Die von der Quellsprache angebotenen Mechanismen zur Modularisierung von Programmen
haben eine komplexere semantische Analyse zur Folge, weil die zu berechnende Typinformation
komplexer ist und dadurch auch die Konsistenzpriifung von Programmen schwieriger wird.
In der dynamischen Semantik bzw. in der Transformation wirken sich Abstraktionskonzepte
meistens nur wenig aus, weil sie unter Verwendung von Typinformation einfach in Termen von
Basiskonzepten beschrieben bzw. einfach durch Basiskonzepte implementiert werden kénnen.

7.3 Die Ubersetzung in die Zwischensprache

Bisher kénnen wir aus der Definition der AL"-Konzepte eine korrekte Ubersetzung in AL-
Programme herleiten. Die Ubersetzung von AL in eine konkrete Zwischensprache haben wir
noch nicht beriicksichtigt. Aulerdem kénnen wir Konzepte der Zielmaschine nicht ausnutzen,
falls diese komplexer sind als die Konzepte von A L. Diese Konzepte sind auf der Ebene von AL
schon aufgel6st und durch A L-Graphen implementiert. Das Wiederfinden der entsprechenden
Muster ist schwierig und kann, zumindest bisher, nicht als geeigneter Weg angesehen werden.
AufBlerdem gehen in die Transformation keine speziellen Ubersetzungen ein, die sich von der
Semantikdefinition unterscheiden, da die Abbildung komplexer Konzepte bisher unter dem Ge-
sichtspunkt der Semantikdefinition, nicht aber unter Ubersetzerbaugesichtspunkten definiert
wurde.

AL abstrahiert die Konzepte von Zwischensprachen. Die Abbildung von AL besteht vor allem
aus
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e der Spezialisierung von AL-Konzepten, z. B. mit speziellen Zuweisungsoperationen fiir
die Basisdatentypen,

e der Speicherabbildung durch Einfiihrung konkreter Adressen und

e der Abbildung von Steuerflufl, z. B. durch die Implementierung von Sprungsequenzen
oder dem Zusammenfassen von Instruktionen zu Grundblocken.

Jede einzelne dieser Abbildungen kann wiederverwendet werden und definiert Ubersetzungen
und Sprachkonzepte fiir unsere Bibliothek. Um diese neuen Sprachkonzepte von den héheren
Konzepten zu unterscheiden benennen wir diesen Teil der Bibliothek mit AL™.

Fiir die Erzeugung effizienten bzw. guten Zwischensprachcodes miissen wir zu einem Zeitpunkt
in den UbersetzungsprozeB eingreifen, an dem wir die Zuordnung von Quell- auf effiziente
Zielsprachkonzepte noch direkt erkennen kénnen. Anstatt eine Ubersetzung iiber den Umweg
der Zwischensprache AL zu definieren, fithren wir im Prinzip ,abkiirzende® Ubersetzungen
ein, die Quellsprachkonzepte direkt in die passenden Zwischensprachkonzepte abbilden. Die
Abbildung 3.6 veranschaulicht die Situation.

Beispiel 7.4 Die Quellsprache definiert eine Bit-Shift-Operation, die es genau so auf der
Zielmaschine gibt. Da AL diese Operation nicht kennt, miifite man sie nachimplementieren.
In diesem Fall wiirden wir Bit-Shift-Operationen direkt auf die entsprechende Operation der
Zielmaschine abbilden. &

Abkiirzende Transformationen definieren eine Optimierung der Ubersetzung. Die Definition
von optimierenden Transformationen fiihrt dazu, dafl es neben der Standardiibersetzung, die
wir in unserem Rahmen iiber den Weg mit AL ableiten kénnen, zusétzliche Transformationen
gibt. Die Definition zusitzlicher Ubersetzungen macht jedoch nur Sinn, wenn es ein Kosten-
kriterium fiir Zwischensprachprogramme gibt, anhand dessen eine Auswahl unter mehreren
anwendbaren Transformationsregeln getroffen werden kann. Da wir jedoch moglichst maschi-
nenunabhéingig sein wollen und die Berechnung genauer Kosten fiir ein Programm die Kenntnis
der konkreten Zielmaschine erfordert, kénnen wir nur eine Heuristik angeben. Wir nehmen an,
daB eine geringere Codegrofe giinstiger ist. Fiir unsere Anwendung ist dieses Kriterium sinn-
voll, da eine im Quellprogramm vorhandene Zielmaschinenoperation unverédndert und ohne
zusétzlichen Code abgebildet werden kann, wihrend bei der Nachimplementierung der Ope-
ration in AL normalerweise mehr Code erzeugt wird. Diese Heuristik ist nicht fiir beliebige
Optimierungen geeignet, da eine Aufblihung des Codes unter Umsténden in einem anschlie-
Benden Optimierungsschritt zu einer kostengiinstigeren Variante fiihrt.

Bei der Ubersetzung kénnen wir unsere normale Ubersetzungsstrategie beibehalten. Die Uber-
setzung beginnt mit dem ersten Kommando im Steuerflufl und pflanzt sich dann in Tiefensuche
entlang der SteuerfluBkanten fort. Falls eine optimierte Ersetzungsregel existiert, dann wird
diese anstatt der Sprachdefinition angewendet. Alternativ, kénnen wir auch mehrere Uber-
setzungen mit unterschiedlichen Kosten erlauben, von denen die kostengiinstigste ausgewahlt
wird. Allerdings bené6tigen wir dann eine Kostenfunktion, die effizient berechnet werden kann.
Die Auswahl erfolgt anhand der Kosten der Transformation bzw. des entstehenden Codes.
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7.4 Die Verifikation von Ubersetzungsregeln

In den letzten Abschnitten haben wir die Syntax bzw. Normalformen unseres Kalkiils fiir
Ubersetzungen eingefiithrt und die Struktur zum Nachweis der korrekten Ubersetzung einer
kompletten Sprache beschrieben. Bei der Einfiihrung eines neuen Sprachkonzepts wird jedoch
immer auch eine Ubersetzung in die Grundsprache AL definiert. Solche Ubersetzungen de-
finieren Regeln des Kalkiils und miissen gegeniiber einer formalen Semantik verifiziert oder
zumindest validiert werden, falls nur eine informelle Semantik existiert. AL ist vom Abstrakti-
onsgrad nahe an realen Zwischensprachen. Aus diesem Grund entsprechen die zu definierenden
Abbildungen in die Sprache AL Transformationen, die normalerweise im Ubersetzer durch-
gefiihrt werden. In unserem speziellen Fall sind diese Abbildungen auch Transformationen auf
der Programmiersprachsemantik.

Im folgenden geben wir ein systematisches Vorgehen zur Verifikation von Ubersetzungsregeln
an und demonstrieren die grundlegenden Techniken am Beispiel. Die Beispieltransformationen
sind fiir die Abbildung imperativer Programmiersprachen in die Sprache AL bzw. fiir die
Abbildung von AL in eine Zwischensprache mit adressierbarem Speicher geeignet.

7.4.1 Ein Schema fiir Beweise
Alle Beweise in unserem Kalkiil laufen nach dem gleichen Schema ab.

Sei die Semantik eines Quellprogramms durch eine ASM A; = (X4, Alg(X;), —1, [1) und die
des zugehorigen Zielprogramms durch eine ASM Ay = (35, Alg(Xs), —2, I2) definiert. Wir
unterscheiden zwei Arten von Transformationen:

e Bei der Speicherabbildung wird der Speicherzustand, d.h. der Teil des Zustands
einer ASM, der Speicherobjekte und Datentypen beschreibt, abgebildet. Wir driicken den
Speicherzustand von Quellprogrammen in Termen der Zielsemantik aus und definieren
damit eine Uminterpretation von Programmen. Die Kommandos und ihre Attribute,
sowie der abstrakte Programmzéihler bleiben unverédndert.

e Bei der Programmtransformation bleibt der Speicherzustandsraum unberiihrt, aber
das Programm wird verindert. Das bedeutet, wir transformieren Kommandos und At-
tribute iiber Kommandos sowie den abstrakten Befehlszihler.

Die Speicherabbildung definiert eine injektive Abbildung auf dem Speicherzustandsraum zu-
sammen mit einer Anderung von —»;. Die Abbildung der Basisdatentypen wird durch eine
Menge von Verfeinerungsregeln beschrieben. Diese Regeln induzieren, abhéngig davon, ob von
einem genaueren auf einen weniger genauen Datentyp oder umgekehrt abgebildet wird , einen
Isomorphismus bzw. Epimorphismus auf den Algebren, die den Quell- und den Zieldatentyp
spezifizieren. Zusammen definieren die Speicherabbildung und die Abbildung der Daten eine
neue Interpretation von Quellprogrammen und wir haben nachzuweisen, daf fiir alle Program-
me die Interpretation im Speicherzustandsraum der Zielsprache die urspriingliche Semantik
im Speicherzustandsraum der Quellsprache simuliert. Bei diesem Transformationsschritt kom-
men unter Umsténden Ressourcenbeschrinkungen ins Spiel, weil der Speicher der Zielmaschine
endlich ist, wihrend Quellsprachen oft unendlichen Speicher annehmen.

Fiir die Verifikation einer Programmtransformation gehen wir davon aus, dafl der Speicherzu-
standsraum der beteiligten ASMs A; und A, identisch ist. Wir beweisen die Simulationsbezie-
hung zwischen Quell- und Zielprogramm indem wir das Zielprogramm in einer kombinierten
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ASM A, = A; W A, ausfiihren, in der sowohl Operationen der Quellsprache, als auch Ope-
ration der Zielsprache interpretiert werden kénnen'.

Die Korrektheit der Transformation ergibt sich durch Induktion iiber die Anwendung von
Transformationsregeln und dem Nachweis der lokalen Simulation. Daraus leitet sich die Simu-
lation iiber dem kompletten Programm ab. Nach vollstéindiger Transformation des Quellpro-
gramms konnen wir die benutzte ASM auf die Zielsprach-ASM reduzieren, da sichergestellt
ist, daf} keine Kommandos bzw. Operationen der Quelle mehr vorkommen. Dieser Schritt ent-
spricht formal der Bildung des o-Redukts auf den >; 5-Algebren mit dem Signaturmorphismus
0 1 Y9 — X1 UY,. Gleichzeitig konnen die Regeln zur Interpretation von Quellsprachkomman-
dos vergessen werden.

Die Abbildung 7.5 veranschaulicht noch einmal die Schritte des Beweisschemas. Im ersten
Schritt bleibt das Programm unverindert, aber die Interpretation #ndert sich. Im zweiten
Ubersetzungsschritt vereinigen wir die Semantiken der Quelle und des Ziels und transformieren
das Programm.
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Abbildung 7.5: Verifikation einer Ubersetzung

7.4.2 Speicherabbildung: Beispiel Adreflabbildung

Der erste Schritt des Beweisschemas mufl bei der Abbildung einer Quellsprache in ei-
ne Zwischen- oder Zielsprache auf jeden Fall durchgefithrt werden, weil die Speicherzu-
standsriume von Quelle und Ziel unterschiedlich sind. Wir demonstrieren diesen Uberset-
zungsschritt am Beispiel der Abbildung von AL in eine Zwischensprache mit adressierbarem
Speicher. Diese Transformation ist insofern global, daf3 alle Sprachelemente davon betroffen
sind. Der Korrektheitsbeweis wird iiber strukturelle Induktion gefiihrt. Die Theoreme aus dem
vorigen Abschnitt kénnen hierbei nicht angewendet werden.

In AL werden bei jedem Aufruf einer Funktion Schachteln fiir die Parameter und die lokalen
Variablen der Funktion erzeugt. Diese Schachteln werden jeweils durch eine Kellerstruktur
verwaltet. Die Kellerschachteln sind strukturierte AL-Objekte, die beim bzw. vor dem Betreten
einer Funktion erzeugt und beim Verlassen wieder vergessen werden. Im Laufzeitsystem von
AL werden die Schachteln durch die dynamischen Funktionen params und locals verwaltet.
Zusétzlich gibt es noch die ausgezeichnete Struktur globals fiir die globalen Variablen. Objekte
werden iiber ihre symbolischen Referenzen zugegriffen.

1) Wir setzen dabei voraus, dafl die Befehlsziihler von Quelle und Ziel identisch sind. Ist das nicht der Fall,
dann muf} dies durch eine entsprechende Uminterpretation, die ebenfalls zu verifizieren ist, sichergestellt
werden.
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Der Speicher der Zielsprache MIS ist eine sequentielle byte-orientierte Struktur. Der Laufzeit-
keller und die Halde sind Bereiche auf dieser Struktur und die Objekte werden iiber Adressen
zugegriffen. In diesem Ubersetzungsschritt kommen zum ersten Mal Ressourcenbeschriinkun-
gen der Zielmaschine ins Spiel, da wir nicht sicher sein konnen, dafl der Laufzeitkeller bzw.
die Halde im Speicher der Zielmaschine beliebig grof§ werden kénnen.

Bei der Speicherabbildung von AL gehen wir in zwei Schritten vor. Zuerst interpretieren wir
den Zugriff auf Objekte in AL um. Das betrifft die Load— und Store-Kommandos und die Kom-
mandos, die Funktionsaufrufe betreffen (NewGlobalFrame, NewLocalFrame, NewParamFrame,
Call, Return) sowie das Alloc-Kommando zum Anlegen neuer Objekte auf der Halde. Anstatt
ein Objekt durch eine symbolische Referenz anzusprechen, nehmen wir an, dafl es durch eine
Adresse identifiziert wird. Eine Adresse berechnet sich, wie von der Zielmaschine definiert, aus
einer Basisadresse und einer Relativadresse. Diese Uminterpretation beldfit das Programm un-
verdndert. Stattdessen wechseln wir auf der formalen ASM-Ebene vom Speicherzustandsraum
der Quellsprach-ASM in den Speicherzustandsraum der Zielsprach-ASM. In einem zweiten
Schritt weisen wir mit der neuen Interpretation eine Simulationsbeziehung nach.

Annahmen

Der AdreBraum der Zielmaschine ist durch die Sorte Addr beschrieben. Ublicherweise sind
Adressen Bit-Sequenzen, aber dieses Detail ist hier nicht von Interesse. Auf Addr gibt es von
der Zielmaschine definierte Funktionen:

B : Addr x Int — Addr
H : Addr x Addr — Int

H addiert eine Relativadresse zu einer Basisadresse, H berechnet die Differenz von zwei Adres-
sen. Es gelten die folgenden Gleichungen fiir alle a,a’ € Addr und 7, j € Int:

a = dHBH(@Bd)
aBd = 06 (d'Ba)
@Bi)B@Bj)) = ioj

Wir nehmen ohne Beschriankung der Allgemeinheit einen Byte-orientierten Speicher an, der
durch die Funktion

mem : Addr — Byte

mit Byte £ Bit® und Bit £ {0, 1} modelliert ist. Fiir einen anders adressierten Speicher geht
man analog vor.

Die Zielmaschine legt auch die Datentypen Int, Float und Bool fest und definiert die Sorten
Int, Float und Bool. Wir gehen hier davon aus, dafl AL und die Zielmaschine Basisdatentypen
mit gleicher Semantik haben. Ansonsten miifiten wir noch einen zusétzlichen Schritt einfiihren,
der die Datentypen ineinander abbildet. Die Zielmaschine gibt die Codierung von Werten eines
Typs als Bytefolgen vor. Da Werte in mehreren Bytes codiert sein kénnen, miissen wir die
Gréfle eines Datums kennen. Diese Gréfie wird von der Zielmaschine durch die Funktion

typesize : Type — N

festgelegt. Wir benutzen die Funktion content : Addr x Type — Byte® um Werte aus dem Byte-
orientierten Speicher zu lesen. content ist mit Hilfe der Funktion cont : Addr x N — Byte"
definiert:
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cont(a, 0)
cont(a,n + 1)
content(a,t)

[mem(a)]
[mem/(a)|cont(a B 1,n)] (7.1)
cont(a, typesize(t) — 1)

m
m

> 1> 1>

Das Makro content beschreibt, wie Werte in benachbarten Speicherstellen abgelegt werden.
Es ist mit Hilfe des Makros cont definiert:

e 2 mem(a) = hd(e)

a mem(a) := hd(e);

~ cont(aB1,n) = tl(e)

e 2 ‘cont(a, typesize(t) — 1) :=e

cont(a,0) :

cont(a,n +1) : (7.2)

(&

content(a,t) :

Die Speicherworte einer Maschine konnen nicht an beliebigen Adressen beginnen. Sie miissen
ausgerichtet sein. Die Ausrichtung wird von der Zielmaschine vorgegeben und ist durch die
Funktion IsAligned : Addr x Type — Bool beschrieben.

Bemerkung: Die Abbildung der Datentypen der Quellsprache auf Datentypen der Zwischen-
bzw. Zielsprache beeinfluit die Erzeugung von Adressen, weil Typgroflen und Ausrichtung
beriicksichtigt werden. Trotzdem kénnen wir diesen Ubersetzungsschritt separat betrachten,
da wir die Adrelerzeugung mit Parametern fiir Gréf8e und Ausrichtung von Typen definieren.
Wir setzen dann fiir den Korrektheitsbeweis voraus, dal Daten korrekt abgebildet werden. <

Fiir Adressen nehmen wir an, dafl Pradikate greater und lower definiert sind. Thre Definition
héngt davon ab, ob der Laufzeitkeller nach unten oder nach oben wichst. Wéchst er nach
unten, dann ist greater(z, addr) = (x B addr) < 0, sonst greater = (x B addr) > 0. lower ist
analog definiert.

Dynamische Semantik der Zwischensprache

Der Speicher der Zielmaschine ist partitioniert in den Keller und die Halde.
tos, toh : Addr

zeigen den aktuellen Kellerpegel bzw. den aktuellen Pegel der Halde an. Sie werden zur Fest-
stellung eines Speicheriiberlaufs (der Pegel des Kellers iibersteigt den Pegel der Halde oder
umgekehrt) und fiir die Erzeugung neuer Basisadressen im Keller und auf der Halde benutzt.

params : Int — Addr
locals : Int — Addr

globals : — Addr
caller : Int — Addr

modellieren zusammen einen Laufzeitkeller fiir Parameterschachteln und Schachteln fiir lokale
und globale Variablen. Zusétzlich benutzen wir die externen Funktionen:

NewStackAddr : Addr x Type — Addr
NewHeapAddr : Addr x Type x Int — Addr.

NewStackAddr berechnet in Abhingigkeit des Kellerpegels und eines Typs eine neue Basis-
adresse fiir eine Schachtel. NewHeapAddr erzeugt unter Beriicksichtigung des aktuellen Hal-
denpegels eine neue Adresse auf der Halde unter der die entsprechende Anzahl von Elementen
eines Typs zusammenh#ngend gespeichert werden kénnen. Der Zugriff auf Adressen der Halde
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funktioniert nach dem gleichen Schema. Ein Alloc-Kommando veranla3t das Erzeugen einer
neuen Haldenadresse und berechnet einen neuen Haldenpegel.

Bemerkung: Aus Platzgriinden verzichten wir auf die detaillierte Beschreibung von Ausnah-
men. Ausnahmen werden durch Pridikate modelliert, die in einem Zustand erfiillt sein kénnen.
Fiir uns ist hier nur der Ressourcenfehler Speicheriiberlauf wichtig, den wir mit Hilfe des ak-
tuellen Keller- und Haldenpegels und dem Wert, um den der Keller bzw. die Halde wichst,
feststellen konnen.

memory_overflow : Addr x Int x Addr — BOOL

Tritt ein Speicheriiberlauf auf, dann wird der Steuerflufl an ein spezielles Fehler-Kommando
iibergeben. ¢

Die dynamische Semantik der fiir uns relevanten Instruktionen der Zwischensprache ist in Ab-
bildung 7.6 beschrieben. Wir haben auf die Angabe der Regeln fiir NewLocalFrame verzichtet,
weil sie sich nur in der Aktualisierung der Struktur locals anstatt params in NewParamFrame
unterscheiden.

Wir setzen voraus, dafl das Betriebssystem die Anfangsadresse des Laufzeitkellers definiert und
die korrekte Ausrichtung der Schachtel der globalen Variablen zugesichert ist. Wir abstrahieren
davon mit Hilfe der Funktion initstack. Die Anfangsadresse der Halde ist initial durch die
Funktion initheap gegeben.

New-Kommandos bewirken auf der Zielmaschine keine Verdnderung des Speicherzustands, da
dieser schon durch das Anlegen von Schachteln fiir Parameter und lokale Variablen verandert
wird. Zur Erinnerung: Entsprechend unserem Beweisschema bleibt das Programm bei der
Speicherabbildung unveréndert, daher konnen die New-Kommandos nicht einfach entfallen.

Die Abarbeitung eines NewParamFrame-Kommandos erhoht den Kellerpegel um die Grofle
der Parameterschachtel und schafft Platz zum Speichern des alten Kellerpegels, der in acttos
abgelegt wird. Die Anfangsadresse der Parameterschachtel wird in params gespeichert. Ein
Funktionsaufruf erh6ht ebenfalls den Kellerpegel, da der dynamische Vorgéinger gesichert wer-
den mufl. Aulerdem wird zum ersten Kommando der gerufenen Funktion gesprungen, und die
Aufruftiefe wird erhoht. Bei Speicheroperationen benutzen wir anstatt symbolischer Adressen
nun Relativadressen, die durch die Funktion reladdr vorgegeben sind. reladdr wird durch die
Speicherabbildung im néchsten Abschnitt definiert.

Das Programm selbst ist auf der Zielmaschine im Speicher abgelegt. Daher wird bei einem
Funktionsaufruf die Adresse der Riicksprungstelle im Laufzeitkeller abgelegt. In unserer Zwi-
schensprache, ist das Programm noch ein abstrakter Graph und daher ist die Riicksprungstelle
ein Kommando. Die Verwaltung erfolgt {iber die Funktion caller. Allerdings beriicksichtigen
wir bei der Speicherabbildung schon, dafl Riickkehradressen spéter auf dem Laufzeitkeller ver-
waltet werden und sehen Speicherplatz fiir sie vor. Die Verwaltung der Riicksprungadresse
im Laufzeitkeller wird durch einen zusitzlichen Ubersetzungsschritt eingefiihrt, bei dem die
Funktion caller eliminiert wird. Fiir den direkten Vergleich der Semantiken sind in Abb. 7.7
noch einmal die entsprechenden Regeln aus der A L-Semantik aufgefiihrt.

Bemerkung: Wir benutzen dabei | als Wert iiber den keine Aussagen gemacht werden
konnen. Im Gegensatz dazu steht undef fiir einen nicht definierten Wert. &
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if NewGlobalFrame(ct) then
if mem_overflow(initstack, framesize(type(ct)),initheap) then

exception := "memory_overflow"
ct := ErrorTask
else if New(ct) then
value(ct,reclevel) := initstack proceed
tos := initstack H framesize(type(ct)) endif
toh := initheap
globals := initstack
proceed
endif
if NewParamFrame(ct) then
if mem_overflow((NewStackAddr(tos, type(ct)),
framesize(type(ct)) + typesize(addr),
toh) then
exception := "memory_overflow" . .
ct = ErrorTask if LoadBasic(ct) then
else value(ct,reclevel) :=
value(ct,reclevel) := NewStackAddr(tos,type(ct)) content (value(ct.source,reclevel), type(ct))
tos:=NewStackAddr(tos, type(ct))H framesize(type(ct)) p'r:oceed
endif
acttos(reclevel) := tos
params(reclevel+l) := NewStackAddr(tos,type(ct))
proceed
endif
endif

if LoadStruct(ct) then
value(ct,reclevel) :=
content (value(ct.source,reclevel) H reladdr(type(ct),value(ct.selector,reclevel)), type(ct.selector))

proceed
endif

if Store(ct) then
content (value(ct.dest,reclevel), type(ct)) := value(ct.source,reclevel)

proceed
endif

if Alloc(ct) then
if mem_overflow(tos, —objsize(type(ct.elements), value(ct.size,reclevel)), toh) then

exception := "memory_overflow"
ct := ErrorTask
else

toh := toh H NewHeapAddr(toh, type(ct.elements), value(ct.size,reclevel))

value(ct,reclevel) := NewHeapAddr(toh, type(ct.elements), value(ct.size,reclevel))

proceed
endif
endif

if Call(ct) then

if mem_overflow(tos, typesize(addr), toh) then
if Return(ct) then

ezception := "memory_overflow"
¢t := ErrorTask tos := acttos(reclevel-1)

else ct := caller(reclevel).nexttask(0)
tos := tos + typesize(addr) reclevel := reclevel - 1
¢t := firsttask(ct.id) params(reclevel) := undef
caller(reclevel+l) := ct locals(reclevel) := undef
reclevel := reclevel + 1 endif

endif

endif

Abbildung 7.6: Ausschnitt aus der dynamischen Semantik der Zwischensprache
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if New(ct) then
if BasicType(type(ct))
extend Reference with r
type(r) := type(ct)
content(r) := L
value(ct,reclevel):= r

if NewParamFrame(ct) then
extend Reference with r
type(r) := type(ct)
value(ct,reclevel) := r
do forall t : (¢t € components(type(ct)))
r.(snd(t)) := value(ct. (snd(t)),reclevel)

enddo endextend
params (reclevel+l) := r else .
endextend extend Reference with r
roceed type(r) := type(ct)
enI:iif value(ct,reclevel):= r

do forall ¢ : (t € components(type(ct)))

if LoadBasic(ct) then r.(snd(t)) := value(ct.(snd(t)),reclevel)

dd
value(ct,reclevel) := en(fer;ctefld
content (value(ct.source,reclevel)) .
endif
proceed
endif proceed

endif

if LoadStruct(ct) then
value(ct,reclevel) := value(ct.source,reclevel). (value(ct.selector,reclevel))
proceed

endif

if Store(ct) then
content (value(ct.dest,reclevel)) := value(ct.source,reclevel)
proceed

endif

if Return(ct) then

ct := caller(reclevel).nezttask(0) if Call(ct) then

reclevel := reclevel - 1 ct := firsttask(ct.id)

params (reclevel) := undef caller(reclevel + 1) := ct

locals(reclevel) := undef reclevel := reclevel + 1
endif endif

if Alloc(ct) then
if numofallocated(ct) = undef then
extend HeapReference with r
type(r) := type(ct)
value(ct,reclevel) :
content(r) := L
endextend
numofallocated(ct) := 0
ct := first(ct)
elsif numofallocated(ct) < value(ct.size,reclevel) then
r.data(numofallocated(ct)) := value(ct.elements,reclevel)
numofallocated(ct) := numofallocated(ct) + 1
ct := elements
else
numofallocated(ct) := undef
proceed
endif
endif

n
3

Abbildung 7.7: Ausschnitt aus der dynamischen Semantik von AL
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Eigenschaften der Speicherabbildung

Die Speicherabbildung muf} so definiert sein, daf} es in jedem Zustand ¢ des Quellprogramms ei-
ne injektive Abbildung der in g zugreifbaren Objekte auf Speicheradressen des Zielprogramms
gibt. Da Werte eines Objektes durch mehrere Bytes codiert sein konnen, die Speicheradres-
sierung unserer Zielmaschine aber Byte-orientiert ist, mufl ausgeschlossen werden, daf} sich
Objekte im Speicher iiberlappen. Desweiteren muf} sichergestellt sein, daf} die Ausrichtung der
Adressen, in Abhéngigkeit vom Typ der Werte, eingehalten wird.

Unsere Zielsprache MIS unterscheidet Adressen lokaler und globaler Variablen sowie Adres-
sen von Parametern. In AL sind die Objekte einer Funktion durch ein strukturiertes Objekt
(Schachtel) beschrieben, das beim Aufruf erzeugt wird, wenn es sich um lokale Variablen han-
delt bzw. vor dem Aufruf, wenn es sich um Parameter handelt. Schachteln kdnnen selbst
wieder Schachteln fiir strukturierte Objekte enthalten. Wir setzen eine Schachtel mit ihrem
statischen Typ gleich, der ein Mengentyp Set ist.

Frame = Set.

Im folgenden definieren wir Anforderungen an die Abbildung von Objekten einer Schachtel
auf Adressen.

Anforderung 7.1 (Relativadressen)
Sei f : Frame eine beliebige Schachtel, dann miissen fiir die Funktion

reladdr : Frame x Selector — Int

zur Erzeugung von Relativadressen folgende Eigenschaften gelten:

Vni,ne € f @ greater(reladdr(f,n;) + size(type(ny)), reladdr(f, ng)) V (7.3)
greater(reladdr(f, ng) + size(type(ng)), reladdr(f, n;)
Vn € f : IsAligned(reladdr(f, n), type(n)) (7.4)
Dabei ist

size(t) = typesize(t),  wenn t aus BasicType
~ | framesize(t), wenn t aus Set

Die Anforderungen (7.3) und (7.4) an reladdr sichern zu, daf}:

1. reladdr injektiv ist und sich die erzeugten Relativadressen einer Schachtel nicht iiberlap-
pen

2. die Relativadressen der Schachtel entsprechend den Typen der Werte, die sie aufnehmen,
korrekt ausgerichtet sind.

Damit wird jedem Objekt einer Schachtel offensichtlich eine eindeutige Adresse zugeordnet,
und das Schreiben eines Datums an eine Adresse kann nicht Teildaten eines anderen Objekts
iiberschreiben.

Ko6nnen wir nun noch nachweisen, daf in allen Zusténden ¢ eines Programmlaufs, alle existie-
renden Schachteln eine eindeutige Basisadresse im Speicher haben, sich nicht {iberlappen (7.5)
und so im Speicher abgelegt sind (7.6), dafl neben der Schachtel selbst auch alle ihre Elemen-
te korrekt ausgerichtet sind, dann konnen wir damit die Korrektheit der Speicherabbildung
nachweisen.
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Anforderung 7.2 (Speicherbereiche von Schachteln)

Die Speicherabbildung muf} sicherstellen, dal Schachteln fiir Parameter, lokale und glo-
bale Variablen unterschiedliche Basisadressen haben, sich nicht iiberlappen und korrekt
ausgerichtet sind. Sei addr(f) die konkrete Adresse einer Schachtel und stack(q) =
{locals(0), . .. ,locals(reclevel), params(0), . . . , params(reclevel), globals} die Menge der An-
fangsadressen der Schachteln auf dem Laufzeitkeller in einem Zustand ¢, dann muf} gelten:

Vfi, fo € Frame, addr(f1), addr(f2) € stack(q) : f1 # fo = (7.5)
greater(addr(f;) B framesize(f;), addr(fs)) V greater(addr(fs) B framesize(fs), addr(f;))
Vf € Frame : addr(f) € stack(q) = IsAligned(addr(f), type(f)) (7.6)

Anforderung 7.3 (Schachtelgréfie)
Sei n die Komponente der Schachtel f mit maximaler Relativadresse reladdr(f,n), dann gilt:

framesize(f) > reladdr(f, n) + typesize(type(n)) (7.7)

Anforderung 7.4 (Basisadressen)

In der dynamischen Semantik benutzen wir eine Funktion NewStackAddr, die in Abhéngigkeit
eines Kellerpegels und einer Schachtel, eine neue Basisadresse berechnet. Fiir diese Funktion
gilt:

x = NewStackAddr(addr, type) = IsAligned(z, type) A greater(x, addr) (7.8)

Anforderung 7.5 (Haldenadressen)
Fiir die Funktion NewHeapAddr fordern wir analog

x = NewHeapAddr(addr, el_type, size) = IsAligned(z, el _type) A greater(z, addr) (7.9)

Die Elemente des neuen Haldenobjekts definieren eine Schachtel vom Typ elements_type =
set(el_type,0), (el_type, 1), ..., (el_type, size — 1)). Der Aufbau der Schachtel hingt von der,
unter Umstidnden dynamischen, Anzahl der Elemente von Alloc ab. Die Funktion

objsize : Type X Int — Int

berechnet zu einem Elementtyp und einer Anzahl die Grofle der entsprechend elements_type
beschriebenen Schachtel. Es gilt:

objsize(t, s) = framesize(elements_type) (7.10)
Vi, 0 < i < size : IsAligned(reladdr(elements_type, 1)) (7.11)
Vi,0 <14 < size — 1 (7.12)

abs(reladdr(elements_type, i + 1) — reladdr(elements_type, 1)) < typealign(el_type)
typealign : Type — Int gibt zu einem Typ die Ausrichtung an.
Gleichung (7.11) besagt, da8 die Adressen der neuen Haldenelemente korrekt ausgerichtet sind,
(7.12) sichert zu, daf§ die Elemente hintereinander und zusammenhéngend im Speicher liegen.

In unserer Zwischensprache ist keine Speicherbereinigung vorgesehen. Durch eine entsprechend
kompliziertere Definition von NewHeapAddress kann dies jedoch mit beriicksichtigt werden.

Bemerkung: Die Berechnung von Relativadressen innerhalb eines Frames f bzw. fiir Instan-
zen eines Frames f erfolgt anhand der Struktur des Frames. Es gibt Sprachen die verlangen,
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dafl das Speicherlayout exakt die Reihenfolge bei der Deklaration von Variablen einzuhalten
hat. In diesem Fall fordern wir fiir die Relativadressen von Frames f die zusétzliche Eigen-
schaft:

Vni,ng € f @ declared before(f,ny,ng) = reladdr(f,n1) < reladdr(f,ns) (7.13)

declared_before ist ein Pradikat, das priift, ob eine Variable vor einer anderen deklariert wurde.

¢

Die Speicherabbildung impliziert eine Uminterpretation von A L-Programmen. Wir interpre-
tieren Referenzen als Adressen und Selektoren als Relativadressen. Damit werden Load- und
Store-Kommandos, die Speicherzugriffe {iber Referenzen modellieren, zu Adrefberechnungen
mit anschliefendem Zugriff in den Speicher.

Spezifikation der Speicherabbildung

Fiir die formale Definition der Speicherabbildung setzen wir voraus, dafi der Zustandsraum ei-
ner ASM algebraisch durch eine Menge von Gleichungen spezifiziert ist. Die Speicherabbildung
ist dann durch ein Tripel (o, E, .|,+) beschrieben.

1. 0: %) — (£, UX,) ist ein Signaturmorphismus, der die Signatur der Quellmaschine in
die Vereinigung der Signaturen der QQuelle und des Ziels einbettet.

2. E ist eine Menge von Gleichungen, die die Beziehung zwischen den Funktionen der
beiden ASMs A; und A, herstellt und einen vereinigten Zustandsraum von A; und Aj
beschreibt.

3. |or, 0" 1 Bg — X1 UXs ist ein Restriktionsfunktor mit dem wir den vereinigten Zustands-
raum von A; und A, wieder auf den Zustandsraum von A, einschrinken.

o bildet Funktionsnamen von X; auf sich selbst ab und fiihrt nicht vorhan-
dene Zwischensprachfunktionen ein. Das sind einmal die statischen Funktionen
reladdr, typesize, framesize, objsize, NewStackAddr, NewHeapAddr, memory_overflow und
ErrorTask, sowie die dynamischen Funktionen tos,toh, acttos und ezception, die wir in den
letzten Abschnitten beschrieben haben. Durch die Gleichungen E wird die Semantik der
neuen Funktionen definiert und die Beziehung zu Funktionen aus ¥; hergestellt. Wir haben
in den letzten Abschnitten die einzelnen Funktionen schon beschrieben. Fiir reladdr gelten
(7.3) und (7.4), fiir NewStackAddr (7.8), fiir NewHeapAddr (7.9) und fiir framesize gilt (7.7).
initstack und initheap haben wir nur informell beschrieben, aber die Gleichungen sind klar.
Die Tragermenge von Addr ist die Menge aller Adressen des Speicherbereichs und wird dem
Programm vom Betriebssystem zugeteilt.

Va € [Addr] : [ greater | (a, [ initstack |) A [ greater | ([ initheap ], a) (7.14)

ErrorTask ist ein neues Element von [ Task ]. Im Initialzustand gilt fiir die dynamischen Funk-
tionen:

[tos] = undef, [toh] = undef, [ exception] = undef (7.15)

Korrektheit der Speicherabbildung

Die Korrektheit der Speicherabbildung wird fiir alle Programme 7 durch Nachweis einer Simu-
lationsbeziehung zwischen der Semantik der Quelle A,z (7) (im folgenden als A; bezeichnet)
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und der neuen Semantik mit dem Speicherzustandsraum der Zielsprache Az (7) (im folgenden
als Ay bezeichnet) gezeigt.

Fiir die Verifikation benutzen wir eine injektive Funktion p : Alg(Xs) — Alg(XZ;) iiber den
Zusténden der Quelle und des Ziels, die durch die Speicherabbildung und die damit verbundene
Uminterpretation der AL-Kommandos induziert wird. Wir haben zu zeigen, dafl

Vgo € I,Vg € Alg(Xs) : g9 —2) q A [ exception ], # [ memory_overflow ] =
p(a0) € I A p(g) € Alg(Z1) A pgo) ——) p(q)
Zusétzlich benotigen wir einige Hilfsfunktionen. Die Funktion
addr : Reference — Addr

stellt die Beziehung zwischen Referenzen und Adressen her.

ddr( (1)) = NewStackAddr(addr(globals) B globals.size, params(1).align), wenn ¢ =1
agdriparamsit)) = NewStackAddr(addr(locals(i — 1)) B locals(i — 1).size, params(i).align), wenn 1 > 1

addr (locals(i)) = NewStackAddr (addr(params(1)) B params(1).size, locals(1).align), wenn ¢ = 1
~ | NewStackAddr(addr(params(i)) B params(i).size, locals(i).align), wenn ¢ > 1

initstack B reladdr(mainframe, type(r).name), wenn IsGlobal(r, mainframe)

addr(locals(reclevel)) B reladdr(pframe, type(r).name), wenn IsLocal (r, pframe)
addr(r) = < addr(params(reclevel)) H reladdr (pframe, type(r).name),  wenn IsParam(r, pframe)

addr(r') B reladdr (type(r'), type(r).name), wenn IsRecordElement(r, ')

addr(r') B reladdr(type(r'), reladdr(r'.1) x value(r, reclevel), wenn IsArrayElement(r, ')

Die Préadikate IsGlobal, IsLocal, IsRecordElement und IsArrayFElement entscheiden fiir eine
Referenz, ob es sich um eine globale, lokale Variable, einen Parameter oder um ein Teilobjekt
eines strukturierten Datentyps handelt. mainframe und pframe bezeichnen die Schachteln fiir
die Variablen des Hauptprogramms bzw. einer Funktion.

ObjRefS(T) = UriEComponents(r) ObJRefS(r’) U {’I"}

StackRefs = ObjRefs(globals)U
ObjRefs(locals(0)) U ... U ObjRefs(locals(reclevel)) U
ObjRefs(params(0)) U . ..U ObjRefs(params(reclevel))

HeapRefs = UrEHeapReference Ob]RefS(r)

ObjRefs berechnet rekursiv die Menge der Referenzen eines Objekts und aller seiner Teilob-
jekte. StackRef beschreibt die Menge aller Referenzen des aktuellen Laufzeitkellers. HeapRefs
berechnet die Menge der Referenzen auf der Halde.

Satz 7.1 (Speicherabbildung)
Die ASM As simuliert das beobachtbare Verhalten von A; bis auf den Ressourcenfehler Spei-
cheriiberlauf.

120



AS A ¥ UL LiiilvAviViiL YULL VU Vuyviavuyuva ullso; 650111

Beweis Wir definieren zuerst die Relation p C Alg(Xs) x Alg(X;). Es gilt ¢’ pg genau dann,
wenn

[et]g=Tctly (7.16)
[ reclevel |, = [ reclevel | (7.17)
[ caller(reclevel) |, = [ caller(reclevel) |, (7.18)
(7.19)
(7.20)

[ input |, = [input |4
[ output |, = [ output |

Vt € [ Task \ New |,Vi € Int,0 < ¢ < [ reclevel ], :

- {Laddr],([vatue],(t,5)), falls [ type](t) € [ RefTipel,
value |4 (2,1) = ) 7.21
[[ b (8:1) {|[ value ] 4(t,17), sonst (7.21)
Vr € [ StackRefs ], : [ greater |([ addr ],(7), [ initstack ],) A
[ greater | ([ tos ]y, [ addr]q(r)) A
[ content ],(r) ¢ {L, undef}
=
[ addr],([ content ],4(r)), falls
[ content L ([ addr 1o(r), [ type Jo(r)) = [tpe1,(r) € [ RefTypel,
[ content ]4(r), sonst
(7.22)
Vr € [ HeapRefs |, : [ greater |([ initheap |y, [ addr ],(r)) A
[ greater |([ addr],(r), [ toh]y) A
[ content J,(r) ¢ {L, undef} =
[ addr],([ content (7)), falls
[ content L ([ addr 1o(r), [ type Jo(r)) = [ type 1,(r) € [ RefTypel,
[ content |4(r), sonst
(7.23)

Fiir alle anderen Funktionen, die nicht von der Speicherabbildung betroffen sind, ist die In-
terpretation in der Quelle und im Ziel identisch.

Die Adreflabbildung definiert eine injektive Abbildung von Referenzen auf Adressen. Da die
Definition von p alle davon betroffenen Funktionen einbezieht und ansonsten die Gleichheit
der Interpretationen fordert, definiert p eine injektive Funktion von Alg(Xs) nach Alg(3).

Die Simulation wird durch Induktion iiber die Anzahl der Zustandsiibergénge der Zielmaschine
bewiesen. Wir verzichten beim Beweis darauf, Gleichheitsbeziehungen zu erwahnen, die offen-
sichtlich erhalten bleiben, weil die beteiligten Funktionen nicht aktualisiert wurden. Wird eine
Beziehung im Beweis nicht explizit angesprochen, dann gilt diese Beziehung auch nach dem
Ubergang auf der Quell- bzw. Zielmaschine. Tritt auf der Zielmaschine ein Speicheriiberlauf
auf, dann kann keine Simulationsbeziehung mehr etabliert werden, weil es in AL keine Be-
grenzung des Speichers gibt und dieser Fehler nicht auftritt. Auch wenn wir diesen Aspekt im
folgenden nicht mehr explizit erwidhnen, gilt das an allen Stellen, an denen ein Speicheriiber-
lauf auftreten kann. Mit Ausnahme des Alloc-Kommandos wird bei einem Zustandsiibergang
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auf der Quelle und auf dem Ziel jeweils der Befehlszdhler gleich weitergeschaltet. Daher gilt in
diesen Féllen (7.16). Ebenso werden reclevel und caller jeweils gleich aktualisiert daher sind
auch (7.17) und (7.18) erfiillt.

Induktionsanfang: n =0

Im Initialzustand stehen die Zustidnde trivialerweise in Beziehung. Das Programm ist un-
verdndert, kein Kommando wurde ausgefiihrt und es gibt noch keine Variablen und Parameter,
siehe auch Abschnitt B.6. Fiir A, gilt zusétzlich (7.14) und (7.15).

Induktionshypothese: Die Behauptung gilt fiir Zustandsfolgen der Lénge n.

Induktionsschluf:

Sei g € Alg(Z,) und ¢’ € Alg(3,) mit ¢’ pg. Wir betrachten die Uberginge ¢ — ¢ und zeigen,
daf} es dann einen Zustand g gibt mit ¢ 5 g und p(¢') = q. Beim Beweis unterscheiden wir
die Falle anhand von [ ct [.

Fall 1: [ct], € [New]y
Auf der Zielmaschine passieren bei der Ausfithrung eines New-Kommandos, aufler dem Weiter-
schalten des Befehlszihlers keine Aktualisierungen.

Bei der Ausfiihrung eines New-Kommandos auf der Quelle wird eine neue Referenz r erzeugt
([ Reference | = [ Reference], U {r}), die entsprechend der Semantik von ASMs, von allen
Elementen der Trigermengen in ¢ verschieden ist. Es gilt | value |7([ ct |4, [ reclevel |,) = r und
[ content(r) ]z = L, falls ein Basisobjekt erzeugt wurde, ansonsten [ content(r) |z = undef.
Bei der Erzeugung eines strukturierten Objekts werden zusitzlich die Komponenten mit dem
Kopfobjekt verkettet. Auflerdem wird der Befehlszihler weitergeschaltet.

Die Ausfiihrung eines New-Kommandos dndert weder die Interpretation von StackRefs noch
die Interpretation von HeapRefs, daher sind (7.22) und (7.23) auch fiir ¢’ und g erfiillt. Da
(7.21) vorher galt und New-Kommandos dabei explizit nicht beriicksichtigt werden, gilt (7.21)
auch fiir die Folgezustéinde. Von den fiir p relevanten Funktionen &ndert sich nur die Interpreta-
tion des abstrakten Befehlszdhlers. Da sowohl in der Quelle, als auch im Ziel der Befehlszéhler
durch proceed weitergeschaltet wird und die Programme von Quelle und Ziel identisch sind

gilt p(¢') = 7.

Fall 2: [ct], € [ NewGlobalFrame],
Sofern kein Speicheriiberlauf auftritt, bewirkt die Ausfiihrung eines NewGlobalFrame-
Kommandos auf der Zielmaschine die folgenden Aktualisierungen:

value(ct,reclevel) := initstack

tos := initstack H framesize(type(ct))
toh := initheap

globals := initstack

proceed

Die Adresse des Laufzeitkellers wird initialisiert und der aktuelle Kellerpegel wird um die
Grofe der Schachtel fiir die globalen Variablen erhoht.

[tos |- = [ initstack B framesize(type(ct)) |4

initstack berechnet die Basisadresse des Kellers, die laut Voraussetzung auch korrekt ausge-
richtet ist. Gleichung (7.7) sichert zu, daf§ alle globalen Objekte auf dem Laufzeitkeller Platz
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haben und es gilt [ globals |7 = [ initstack ] ;. Wegen (7.3) ist sichergestellt, daf fiir jede globale
Variable (also fiir jede Komponente der Schachtel) eine eineindeutige Relativadresse berech-
net wird. Daher ist [ globals |- B [ reladdr ([ type(ct) ], id) ein eindeutiger Zugriffspfad fiir
eine globale Variable id. Da der Speicher nicht initialisiert war, kann iiber die Inhalte von
Kelleradressen nichts ausgesagt werden.

Vid € [ type(ct) |¢ : [ content | 7([ globals | B [ reladdr | 7([ type(ct) |y, id)) = L

In A; werden folgende Aktualisierungen ausgefiihrt.

extend Reference with r
type(r) :=c (t)
value(ct,reclevel) :=r
do forall t : (t € components(type(ct)))
r.(snd(t)) := value(ct. (snd(t)),reclevel)
enddo
globals :=r
endextend
proceed

Es wird ein neues strukturiertes Objekt erzeugt, das durch eine neue Referenz r représentiert
ist. Die Teilobjekte werden mit den Namen der globalen Variablen (snd(t)) assoziiert, die neue
Referenz wird gespeichert [ globals [; = r, und der Befehlszéhler wird weitergeschaltet. Nach
Durchfithrung dieser Aktualisierungen gibt es fiir alle globalen Variablen id einen eindeutigen
Zugriffspfad iiber [ globals [; und es gilt:

Vid € [type(ct) |4 : [ content J7([ globals.id ]z) = L

Die Ausfiihrung des NewGlobalFrame-Kommandos sorgt dafiir, dafl die durch StackRefs berech-
neten Referenzen auf dem Laufzeitkeller um die Referenzen fiir die globalen Objekte erweitert
werden. Die Konstruktion der Adreflabbildung garantiert, dafl es zu jeder globalen Variable,
die in der Quelle ein globales Objekt identifiziert, auch eine entsprechende Anfangsadresse
in der Zielmaschine gibt, die ein entsprechendes Objekt referenziert. Dies gilt auch fiir alle
Teilobjekte, der globalen Variablen. Da vor Ausfiihrung des aktuellen Kommandos der Quell-
und Zielspeicher modulo L gleich waren, sind (7.22) und (7.23) erfiillt und es gilt p(¢’) = q.

Fall 3: [ct], € [NewLocalFrame],
Die Ausfithrung eines NewLocalFrame-Kommandos auf der Zielmaschine bewirkt

value(ct,reclevel) := NewStackAddr(tos, type(ct))

tos := NewStackAddr(tos, type(ct)) H framesize(type(ct))
locals(reclevel) := NewStackAddr(tos, type(ct))

proceed

Auf dem Laufzeitkeller wird eine neue Basisadresse erzeugt und der Kellerpegel wird entspre-
chend erh6ht. Die neue Basisadresse fiir lokale Variablen ist:

[ locals(reclevel) |- = [ NewStackAddr(tos, type(ct)) |4

qg

Wegen (7.8) ist die neue Basisadresse in einem Bereich der nicht benutzt wird. Anforderung
(7.3) stellt sicher, daf fiir jede lokale Variable (also fiir jede Komponente der Schachtel) eine
eineindeutige Relativadresse berechnet wird und sich die Adressen nicht iiberlappen. Wegen
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(7.4) sind die Adressen auch korrekt ausgerichtet. Gleichung (7.7) sichert zu, daf alle Objekte
auf dem neuen Stiick im Laufzeitkeller Platz finden. Daher ist

[ locals(reclevel) |7 B [ reladdr [ ([ type(ct) 1y, id)
ein eindeutiger Zugriffspfad fiir eine lokale Variable id.

In A; wird ein neues strukturiertes Objekt erzeugt und die Teilobjekte werden mit den Namen
der lokalen Variablen (snd(t)) assoziiert. Zusétzlich wird die Referenz in locals(reclevel) gespei-
chert und der Befehlszéhler wird weitergeschaltet. Nach Durchfiihrung dieser Aktualisierungen
identifiziert der Zugriffspfad [ locals(reclevel).id |5 fiir alle lokalen Variablen id der aktuellen
Funktion f ein eindeutiges Objekt. Die ASM-Regel zur Interpretation eines NewlLocalFrame-
Kommandos steht in Anhang B. Fiir diese Objekte gilt:

Vid € [ type(ct) |, : [ content(locals(reclevel).id |;) = L
Die Argumentation ist ansonsten analog zu Fall 2.

Fall 4: [ct], € [ NewParamFrame],
Die Ausfiihrung eines NewParamFrame-Kommandos auf der Zielmaschine bewirkt

tos := NewStackAddr(tos, type(ct)) H framesize(type(ct))

acttos(reclevel) := tos
params (reclevel+1) := NewStackAddr(tos, type(ct))
proceed

Auf dem Laufzeitkeller wird eine neue Basisadresse erzeugt und der Kellerpegel wird ent-
sprechend erhoht. Die neue Basisadresse fiir die Parameter der néchsten gerufenen Funktion
ist:

[ params | ([ reclevel + 1 ]) = [ NewStackAddr(tos, type(ct)) |y

Wegen (7.8) ist die neue Basisadresse in einem Bereich der nicht benutzt wird. Anforderung
(7.3) stellt sicher, daf fiir jeden Parameter der nichsten gerufenen Funktion (also fiir jede
Komponente der Parameterschachtel) eine eineindeutige Relativadresse berechnet wird. (7.7)
sichert zu, dafl alle Objekte auf dem neuen Stiick im Laufzeitkeller Platz finden. Daher ist

[ params(reclevel + 1) |7 8 [ reladdr | ([ type(ct) 1, id)

ein eindeutiger Zugriffspfad fiir Parameter id. Zusétzlich wird der alte Kellerpegel in acttos
gesichert.

Auf der Quellmaschine werden die gleichen Aktualisierungen wie fiir NewLocalFrame durch-
gefiihrt, mit der Ausnahme, dafl anstatt locals(reclevel) nun params(reclevel+1) aktualisiert
wird. Nach der Durchfiihrung dieser Aktualisierungen existiert eine neue Parameterschach-
tel. Die Parameter des Aufrufers werden weiterhin iiber [ params(reclevel) ], zugegriffen, Zu-
weisungen an die neuen Parameter erfolgen tiber [ct], (vgl. statische Semantik von AL).
[ params(reclevel + 1).id |7 identifiziert fiir alle Parameter id der néichsten gerufenen Funkti-
on f ein eindeutiges Objekt und es gilt:

Vid € [type(ct) |, : [ content(params(reclevel + 1).id |q) = L

Die Argumentation ist ansonsten analog zu Fall 3 und 4.

124



AS A ¥ UL LiiilvAviViiL YULL VU Vuyviavuyuva uj.l.so]. 050111

Fall 5: [ct]y € [Call]y

Bei einem Funktionsaufruf passieren im Quell- und im Zielprogramm mit einer Ausnahme die
gleichen Aktualisierungen (vgl. Abb. 7.6 und 7.7). Auf der Zielmaschine wird noch der aktuelle
Kellerpegel um die Grofle einer Adresse erhoht. Damit haben wir schon vorgesehen, dafi an
dieser Stelle die Riicksprungadresse gespeichert werden kann. Die fiir p relevanten Funktionen
betrifft dieser Unterschied nicht.

Fall 6: [ct], € [Return],

Beim Riicksprung aus einer Funktion wird der Befehlszdhler sowohl in der Quell- als auch
in der Zielmaschine auf den Nachfolger des Aufruf-Kommandos gesetzt. Die Identitit der
Programme sichert zu, daf§ dann [ ct J; = [ ct |7 gilt.

Auf der Zielmaschine werden die Basisadressen vergessen, mit denen bisher auf die lokalen
Variablen und Parameter der Funktion zugegriffen wurde. Der Kellerpegel wird auf den Stand
zuriickgesetzt, der vor dem Erzeugen der Parameterschachtel und der Schachtel fiir die lokalen
Variablen galt.

tos := acttos(reclevel-1)

Zugriffe in den Keller erfolgen immer unterhalb des Kellerpegels®. Aus diesem Grund sind die
lokalen Variablen und Parameter auf der Zielmaschine nicht mehr zugreifbar, nachdem aus
der Funktion zuriickgesprungen wurde.

Eine entsprechende Aktion passiert auf der Quellmaschine. Die lokalen Variablen und die
aktuellen Parameter werden vom Keller genommen, indem die Aufruftiefe um 1 reduziert
wird, und die Referenzen auf die entsprechenden Schachteln werden weggeworfen.

params (reclevel) :
locals(reclevel) :

undef
undef

Damit existieren sie zwar noch in der Sorte Reference, aber die Objekte konnen nicht mehr
zugegriffen werden, da der Zugriftf auf Kellerobjekte nur iiber die Schachteln aus locals, globals
und params moglich ist. Es gilt

[ StackRefs]y) = [ StackRefs],) \
([ ObjRefs(params(reclevel)) |, U [ ObjRefs(locals(reclevel)) |,

Mit der obigen Argumentation iiber den Laufzeitkeller gilt (7.22) auch fiir ¢’ und g. Wegen
p(q") = q folgt dann sofort p(q’) = g. Wir haben p bewufit so definiert, daf§ die Speicherfunk-
tionen von Quelle und Ziel nur auf den Objekten in Beziehung stehen, an die schon einmal
ein Wert zugewiesen wurde. Wihrend die Quellmaschine jedes Mal einen undefinierten Inhalt
eines neu erzeugten Objekts festlegt, kann dies auf der Zielmaschine sehr wohl ein definierter
Wert sein, der an eine ehemals existierende Kellerschachtel zugewiesen wurde.

Fall 7: [ct]y € [Alloc],

In A, werden [ ct.size |, Elemente und das Kopfobjekt in einem Schritt erzeugt, indem Platz
fiir ein Objekt der GroBe [ objsize(type(ct.elements), ct.size) |, auf der Halde reserviert wird.
Die Anforderungen (7.10)—(7.12) garantieren, dafi geniigend Platz auf der Halde reserviert

2) Werden neue Schachteln fiir Parameter oder lokale Variablen erzeugt, dann wird der Kellerpegel entspre-
chend erhoht. Wird der Kellerpegel beim Riicksprung aus einer Funktion erniedrigt, dann werden die
Basisadressen ebenfalls zuriickgesetzt.
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wird, um [ ct.size |, Elemente aufzunehmen, die alle korrekt ausgerichtet und nacheinander
im Speicher liegen. Die Anforderung (7.9) an NewHeapAddr garantiert, dafi das erste Element
korrekt ausgerichtet ist und die neue Anfangsadresse {iber dem bisherigen Haldenpegel liegt.
Damit haben wir eine injektive Funktion, die Haldenreferenzen aus AL auf Speicheradressen
abbildet.

Ein Alloc-Kommando auf der Quellmaschine erzeugt zuerst ein Kopfobjekt und anschlielend
in einer Schleife [ value(ct.size, reclevel) |, Teilobjekte vom Typ [ type(ct.elements) |,, die mit
dem Kopfobjekt verkniipft werden. In einem letzten Schritt wird der Initialzustand des Alloc-
Kommandos wieder hergestellt, damit die néchste Ausfiithrung wieder korrekt ablaufen kann.

Seinun q,...,qo, ... ,q[ct.size]q—1, - - - » 4 €ine Zustandsfolge und g sei der Zustand in dem
[ ct.numofallocated |4 = [ ct.size],
gilt, dann gilt p(¢') = q.

Der Nachweis, dafl die Ausfiihrung von Alloc auf der Zielmaschine geniigend Speicher ausfafit,
um alle erzeugten Objekte eines Aufrufs auf der Quellmaschine unterzubringen, wird formal
durch Induktion iiber den Aufbau des Typterms gefiihrt, der sich aus [ type(ct.elements) |,
und [ value(ct.size, reclevel) |, ableiten 148t. [ ct.elements ]y ist dabei ein New-Kommando
bzw. ein Teilgraph, falls ein strukturiertes Objekt erzeugt werden soll.

Fall 8: [ct], € [LoadBasic]y
Da p(q') = ¢ gilt, ist (7.21) erfiillt. Mit (7.22) folgt dann fiir g und ¢’ sofort (7.21) und damit

p(d') =1.

Fall 9: [ct], € [LoadStruct],

Die Argumentation in diesem Fall unterscheidet sich nicht von Fall 8. Auf der Zielmaschine
wird die Speicheradresse fiir den Zugriff auf eine Komponente eines strukturierten Objekts
berechnet, indem zu der Basisadresse des Objekts die Relativadresse des entsprechenden Se-
lektors addiert wird. Ein Zugriff auf eine Komponente eines A L-Objekts passiert in der Quelle
iiber das Kopfobjekt und einen Selektor. Da die Zuordnung von Referenzen zu Adressen genau
so definiert ist und die Inhalte von Objekten auf der Quelle und dem Ziel iibereinstimmen,
gilt anschlieBend auch

[value ] ([ ct ]y, [ reclevel J) = [ value Jg([ ct ]q, [ reclevel ],)

und damit p(¢’) = g. Es macht dabei keinen Unterschied, ob Keller- oder Haldenobjekte
zugegriffen werden.

Fall 10: [ct], € [Store],

Auf der Zielmaschine konnen Werte in mehreren Speicherworten codiert sein. Daher wird
die Zuweisung an ein Speicherobjekt mit Hilfe des Makros content Byte fiir Byte realisiert.
Die Funktion content der Zielmaschine liest entsprechend dem Typ der Adresse die passende
Anzahl Bytes aus und setzt den Wert zusammen.

In AL werden Werte ungeteilt an ein Speicherobjekt zugewiesen Laut Voraussetzung ist die
Codierung der Werte korrekt. Vor der Ausfiihrung des Store-Kommandos stehen die Werte
(inklusive Referenzen) von Kommandos gemifl (7.21) in Beziehung. In der Quelle wird der
Inhalt eines Objekts durch die Aktualisierung von [ content |, verdndert. Daher gilt (7.22)
und (7.23) iiber den Zustéinden ¢’ und g und damit p(¢') = .
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Fall 11: [ct]y € [Read ]y U [Write ],

Bei der Ausfiihrung eines Write-Kommandos wird an den Ausgabestrom der Wert
[ value(ct.source, reclevel) |, angehéngt. Vor der Ausfiihrung sind wegen (7.20) die Ausga-
bestrome und wegen (7.21) auch die Werte gleich. Deshalb folgt sofort p(q’) = 7.

Bei der Ausfiihrung eines Read-Kommandos wird das erste Element des Eingabestroms als
Wert des Kommandos zugewiesen und aus dem Strom entfernt. Das passiert sowohl auf der
Quelle als auch im Ziel. Da vorher (7.19) und (7.21) erfiillt waren, gilt das auch hinterher.

Fall 12: [ct], € [BasicOps]y U[One]y U AIl],

Da bei der Abarbeitung eines Kommandos aus den verbleibenden Kommandotypen der Spei-
cher nicht modifiziert wird, sondern nur Werte verarbeitet werden und diese geméif (7.21)
gleich sind, hat die Speicherabbildung keine Auswirkungen auf die urspriingliche Semantik.
Wenn vorher die Relation auf den entsprechenden Zusténden galt, dann stehen auch die Fol-
gezustidnde in Relation.

Falls kein Speicheriiberlauf auftritt, dann definiert die Relation p, abgesehen von der
Ausfiihrung des Alloc-Kommandos, eine 1:1-Simulation von A; durch A,. Da die Ausfiihrung
von Alloc nicht beobachtbar ist gilt: Ay <, Ay = Ay <5 A;. o

Weitere Schritte der Speicherabbildung

Die in den vorigen Abschnitten beschriebene Transformation der Semantik fiihrt uns in den
Speicherzustandsraum der Zielmaschine. Mit der Speicherabbildung ist auch eine Transforma-
tion von Programmen verbunden. In MIS gibt es keine expliziten Instruktionen fiir Zugriffe
in den Speicher. Stattdessen hat man AdreBausdriicke und typabhéingige Zuweisungen an
Speicherzellen. Als ndchste Transformation wiirden wir daher das Programm entsprechend
abbilden. Wir iibersetzen Load-Kommandos in Adreflausdriicke und Store-Kommandos in typ-
abhéngige MIS-Zuweisungen. Die Transformation von Store ist in Abschnitt 8.2.5 angegeben.

In einem zweiten Ubersetzungsschritt sorgen wir fiir die explizite Speicherung von Zwischener-
gebnissen. In der beschriebenen Zwischensprache sind Zwischenergebnisse noch an Komman-
dos gebunden. Die Funktion value reprisentiert diese Zwischenergebnisse fiir unterschiedliche
Instanzen einer Funktion. Zwischenergebnisse werden in der neuen Zwischensprache als tem-
poriire Variablen explizit auf dem Laufzeitkeller abgelegt. Dieser Ubersetzungsschritt hat keine
Auswirkung auf schon existierende Relativadressen, sofern die temporiren Variablen ans Ende
einer Prozedurschachtel angehéngt werden. Damit dndert sich zwar die Grofle der Prozedur-
schachtel, aber schon zugeordnete Relativadressen miissen nicht verédndert werden.

Zusétzlich eliminieren wir mit einer weiteren Transformation die Funktion caller und speichern
Riicksprungadressen im Laufzeitkeller. Den Platz fiir die dafiir ben6tigte Speicheradresse hat-
ten wir bei der AdreBabbildung schon reserviert. Fiir die Korrektheit dieser Transformation
miissen wir nachweisen, dafl bei der Abarbeitung von Funktionen diese Speicherstellen nicht
verdndert werden. Ansonsten kdnnten wir nicht zeigen, daf} sich die Riicksprungadressen bei
der Ausfiihrung von Return in der Quelle und dem Ziel nicht unterscheiden.

7.4.3 Programmtransformation: Beispiel While-Schleife

Am Beispiel der While-Schleife demonstrieren wir den zweiten Schritt unseres allgemeinen
Beweisschemas. Hier kommen die Ubersetzungstheoreme aus Kapitel 6 zur Anwendung. Die
Montage in Abbildung 7.8 definiert die Semantik einer Schleife unter der Annahme, daf} es
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Break- und Continue-Anweisungen gibt. Die statische Semantik besagt, daf} die Ausdriicke,

MinExpr =
While ::= Expr Stats - _)_ _—
condition
T type(MinExpr) := bool
I—[_Ber |} -~ while T
N N s MinExpr:
NT "~ L NT(1) choose v € { true, false }
/ value(ct,reclevel) := v
endchoose
Stats.LoopEnd := NT(While,0) ct := NT(ct,0)
Stats.LoopContinue := Expr.initial MinLoopBody 1=
condition Expr.type = bool LoopEnd, LoopContinue: Task
While: -
if value(condition,reclevel) = true then - MinLoopBody >--~T
ct := NT(ct,1)
else
proceed MinLoopBody:
endif choose t: t € {LoopEnd, LoopContinue, NT(ct,0)}
ct:=t
endchoose

Abbildung 7.8: Semantik einer While-Schleife mit Minimalanforderungen MinExpr und
MinLoopBody

die als Schleifenbedingung eingesetzt werden, vom Typ bool sind. Fiir eine lokale Semantik der
Schleife bendtigen wir eine Definition der minimalen Semantik von Expr und Stats. Die beiden
Montages in Abbildung 7.8 definieren die entsprechenden ASMs Aminexpr Und AminLoopBody-
Wir gehen davon aus, daf die Quell- und die Zielsprache wohlgeformt sind und (6.5) bzw.
(6.6) gelten. Weisen wir noch die Korrektheit der Ubersetzung von While nach, dann kénnen
wir unter der Voraussetzung, dal die Teilkonzepte Stats und Expr ebenfalls korrekt iibersetzt
werden, Satz 6.19 anwenden. Damit folgt, dafi jede wohlgeformte Instanz von While korrekt
iibersetzt wird.

Die Abbildung 7.9 zeigt die Ubersetzung von While. Die Ubersetzung fiihrt ein zusitzliches
statisches Attribut key fiir den Schleifenrumpf ein. Dieses Attribut ist eine zusétzliche Anforde-
rung an den Schleifenrumpf. Fiir die minimale Semantik des Rumpfs der Zielprogrammschleife
haben wir daher die Minimalanforderung MinLoopBody’, die sich nur in dem statischen Attri-
but key von MinLoopBody unterscheidet. key ist ein Element von Yjsias), wird aber nicht in
Ifstats], sondern durch den Kontext der Verwendung von Stats definiert.

Wir zeigen zuerst, dal der durch die obige Transformation beschriebene AL-Graph eine kor-
rekte strukturerhaltende Ubersetzung von While(E < [ MinExpr], S < [ MinLoopBody ) ist.

Satz 7.2 (Schleife)
[ AL_While(Apminexpr; AminLoopBody’) | <7 [ While(Aminexpr, AMinLoopBody) B

Beweis Die Transformation impliziert einen Signaturmorphismus o : Ywhije —> 2ZAL While- FS
gilt:

One, falls s = While

Vf € FEWhile : O(f) = f und Vs € SEWh"e : 0(8) - { S sonst
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condition condition
. . 2 [ . . 5 4
| P - —— = | P - =
ng;(,pfj T m NTO) L ng;(,pfj T NT(O) L
NT! | NT(L AT |
T INT() NTL 5 INT()
‘”J‘Statsl - ‘”J‘Statsl -
transfer
3.key := Const(true)
type(3.key) := bool
5.inrange(1) := true

Abbildung 7.9: Transformation von While nach AL_While

und auflerdem werden das Attribut key und die Funktion inrange eingefiihrt, die zur Inter-
pretation von One benétigt werden. Die Interpretation dieser statischen Funktionen ist durch
zusitzliche Gleichungen spezifiziert. Fiir alle Terme x = eyl (01, €xpr, stats, while) gilt

[ stats.initial.key | [ Const(true) |
[ type(stats.initial.key)] = [bool]
[while] € [One]
[ inrange |([while],[1]) = true

Die Simulationsbeziehung wird durch Induktion iiber die Anzahl der Zustandsiibergéinge der
Zielmaschine gezeigt. Zuerst definieren wir wieder die Relation p iiber den Zustdnden von
Quelle und Ziel. Im folgenden sprechen wir von Awpiie als A; und von AaL while als As.

Ein Zustand ¢’ € Alg(3,) steht in Beziehung p zu einem Zustand ¢ € Alg(3;), wenn

Vse Sy,Vte[s],:te[o(s)]y (7.24)
VieFs, :[fl,=10f1¢ (7.25)

Induktionsanfang: n =0
Im Initialzustand ¢ von A; bzw. ¢ von Ay gilt [ct]; = [ct]s € [MinExpr] und mit den
Gleichungen der Transformation sind (7.24) und (7.25) erfiillt, daher gilt i’ p .

Induktionshypothese: Die Behauptung gilt fiir Zustandsfolgen der Liange n in A,.
Induktionsschluf3: n ~n +1 )
Sei ¢ € Alg(¥;) und ¢' € Alg(3,) mit ¢' p ¢. Wir betrachten wieder die Ubergiinge ¢ —(2)

¢’ und zeigen, daf8 es dann einen Zustand g gibt mit g — ) ¢ und ¢’ p q. Beim Beweis
unterscheiden wir die Fille anhand von [ ct ], .

Fall 1: [ect]y =[ct], € [ MinExpr],

Dieser Fall kann aufler als Initialzustand auch wéihrend der Interpretation auftreten. Die
Ausfithrung eines MinExpr-Kommandos berechnet fiir [ ¢t |, indeterministisch einen Wert aus
Bool. Nach der Ausfiihrung gilt:

[ct]y=[ct.NT(0)]y und
[value ([ ct ]y, [ reclevel | ) = true oder [value ([ ct ]y, [ reclevel |, ) = false

Eine entsprechende Berechnung macht auch die Quellmaschine. Sie definiert zwei
mogliche Ausfiihrungsfolgen mit jeweils unterschiedlichen Werten true bzw. false fiir
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[ value J7([ ct |4, [ reclevel ],). Da ct auf der Quell- und der Zielmaschine gleich weitergeschaltet
wir, ist (7.25) erfiillt und es gilt ¢’ pq.

Fall 2: [ct]y € [One]y und [ct], € [While],
Die Semantik des One-Kommandos unterscheidet zwei Moglichkeiten:

L. [ct.condition ]y = true = [ ct.NT(1).key ]y = [ct]z=[ct.NT(1)],:
In diesem Fall gilt aber auch [ ct.condition |, = true und damit [ ct [z = [ ct.NT(1) ],-
Da [¢t.NT(1)]y =[ct.NT(1)], laut Voraussetzung, gilt ¢’ pg.

2. [ ct.condition]y = false = [ct]z = [ct.NT(0)],: Bei der Interpretation von
[ct], wird der Befehlszéhler auf [ct.NT'], gesetzt, was laut Voraussetzung gleich
[ ct.NT(0)], ist. Daher gilt ¢’ pg.

Fall 3: [ct]y =[ct], € [MinLoopBody ],
Die Argumentation ist analog zu Fall 1, nur kénnen durch MinLoopBody zwei unterschiedliche
Aussprungspunkte anstatt unterschiedlicher Ergebnisse berechnet werden. &

Wir haben die While-Schleife der Quellsprache durch eine A L-Schleife ersetzt und haben damit
den zweiten Ubersetzungsschritt (C,) aus Abschnitt 6.4.3 durchgefiihrt. Zur Vervollstindigung
der Ubersetzung miissen wir noch den ersten Ubersetzungsschritt (C;) verifizieren. Wir haben
zu zeigen, dafl die Teilkonzepte Expr und Stats ebenfalls korrekt iibersetzt werden. Weisen wir
fiir die Transformationen Expr — AL_Expr und Stats — AL _Stats

[AL_Expr] <5 [ Expr] und [ AL_Stats] <5 [ Stats],

nach, dann kénnen wir mit Satz 6.19 folgern, daf} die Schleife in Abb. 7.10 einen AL-Graphen
definiert, der die Semantik der Originalschleife simuliert.

AL_While2 := AL_Expr AL_Stats

NT(0)

condition
DS

I——={ AL_Expr -=
/
\ NT(1
NT N / (1)

key(AL_Stats) := true
key(NT(One, 0)) := false

i]

Abbildung 7.10: Semantik einer While-Schleife in AL

7.5 Zusammenfassung

Wir haben in diesem Kapitel die universelle Sprache AL in unseren Rahmen zur Konstruk-
tion eines korrekten Ubersetzers eingeordnet und haben dargelegt, wie mit Hilfe von AL die
Semantik von Sprachen und korrekte Ubersetzungen definiert werden kénnen. Zusétzlich ha-
ben wir die zwei wesentlichen Techniken zur Verifikation vorgestellt und am Beispiel von zwei
Transformationen illustriert.
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AL bildet aus theoretischer Sicht die Syntax eines Transformationskalkiils {iber Programm-
semantiken. Semantik bekommt der Kalkiil durch den ASM-Formalismus. Die Korrektheit
des Kalkiils wird durch den Nachweis garantiert, dafl die Anwendung von Transformationsre-
geln eine Simulationsbeziehung zwischen altem und neuem AL-Term/-Graphen etabliert. Der
Kalkiil kann erweitert werden, indem neue Sprachkonzepte zu AL hinzugefiigt werden, deren
Semantik durch eine Abbildung nach AL definiert wird.

Aus Ubersetzersicht ist AL eine Zwischensprache, die wir ausnutzen, um eine n x m-Beziehung
bei der Ubersetzung von n Quell- in m Zwischensprachen, in eine n + m-Beziehung umzu-
wandeln, indem wir Ubersetzer QS — AL bzw. Ubersetzer AL — QS wiederverwenden. Die
Ubersetzung QS — AL entspricht der formalen Semantikspezifikation der Quellsprache. Eine
addquate und einfache Formulierung dieser Spezifikation erreichen wir durch Verwendung einer
Bibliothek von vordefinierten Sprachkonzepten, die die Semantik héherer imperativer Sprach-
konzepte in Termen von AL beschreiben. Der A L-Kalkiil repriasentiert die Spezifikationen der
Bibliothek, ihre Implementierung wird in Kapitel 10 vorgestellt. Bei der Definition der Abbil-
dung AL — ZS nutzen wir aus, dafl unterschiedliche Zwischensprachen zwar unterschiedliche
semantische Aspekte hervorheben, die Sprachen aber die gleichen Konzepte haben, wie sie in
AL vorliegen. Daher ist die Abbildung in die Zwischensprache einfach zu definieren und zu
verifizieren.

Simulationsbeweise im AL-Rahmen erfolgen in zwei Schritten. Im ersten Schritt geht man
in einen gemeinsamen Speicherzustandsraum iiber. Sind wir mit Quell- und Zielsemantik im
gleichen Zustandsraum, dann kénnen wir leicht das Programm transformieren und die Simu-
lationsbeziehung nachweisen. Bei der Speicherabbildung bleibt das Programm unveréndert,
nur der Speicherzustandsraum wird modifiziert. Wir definieren eine neue Interpretation des
Programms und zeigen die Simulation von urspriinglicher und neuer Interpretation. Am Bei-
spiel der Transformation einer generisch definierten While-Schleife haben wir die Verifikation
einer Programmtransformation gezeigt. Um die Korrektheit der Ubersetzung zu zeigen, haben
wir die allgemeinen Ubersetzungstheoreme aus dem vorigen Kapitel angewendet. Sowohl die
Adreflabbildung aus Abschnitt 7.4.2 als auch die Transformation der Schleife in Abschnitt 7.4.3
stellen Konzepte der Bibliothek wiederverwendbarer Semantiken und Transformationen dar.
Die AdreBabbildung ist sehr allgemein formuliert. Wir haben nur Eigenschaften definiert, die
zum Nachweis der Korrektheit notwendig sind, haben die Adreabbildungsfunktionen jedoch
nicht explizit angegeben. Damit sind wir in der Lage beliebige Algorithmen zur Berechnung
von Relativadressen zu verwenden, solange sie die geforderten Eigenschaften haben, und wir
kénnen durch Programmpriifung diese Eigenschaften sicherstellen. Dafiir miissen wir nicht
einmal die Implementierung der Algorithmen verifizieren.
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Transformationsschemata

Innerhalb unseres Ubersetzerrahmens verlangen wir, da jede Transformation verifiziert ist,
auch die Definition einer Quellsprache [] : @S — AL, falls eine formale Semantik mit ASMs
gegeben ist. Transformationen AL™ — AL innerhalb der Bibliothek miissen auf jeden Fall ve-
rifiziert sein. Zur Vereinfachung dieser Verifikationsaufgabe sind wir an der Wiederverwendung
von Beweisen fiir Transformationen interessiert.

Bei genauer Betrachtung der Transformationen von Ubersetzern stellt man fest, daf es be-
stimmte Transformationsschemata gibt, die immer wieder vorkommen. Das ist nicht weiter
verwunderlich, da bei der Ubersetzung von imperativen Quellsprachen in Maschinensprachen
jedes Mal gleichartige Aufgaben anfallen. Komplexe Befehle miissen mit Hilfe von einfache-
ren Befehlen implementiert werden und Spezialbefehle der Zielmaschine implementieren be-
stimmte Befehlssequenzen der Quellsprache. Aufierdem wird wihrend der Ubersetzung Inde-
terminismus eliminiert oder Berechnungen werden vertauscht. Diese Beobachtung haben wir
ausgenutzt und haben bestimmte Klassen von Transformationen identifiziert und verifiziert.

Diese sprachunabhéngigen Transformationen sind so allgemein formuliert, dafl ihre Korrektheit
nur mit den Eigenschaften des ASM-Formalismus bzw. mit den Eigenschaften der in Kapitel
5 eingefiihrten Klasse SASM gezeigt werden kann. Durch zusitzliche Einschrénkungen der
Semantikspezifikation kénnen wir konkretere (méchtigere) Transformationsschemata definie-
ren. Die Einschrinkung der Sperzifikationssprache stellt die Beziehung zu unserer konkreten
Spezifikationssprache AL her. Da AL immer noch die Eigenschaften von SASM erfiillt, sind
alle Satze, die wir hier definieren, auch im Kontext von AL anwendbar. In unserem A L-Kalkiil
kénnen syntaktisch mehr Transformationen abgeleitet werden, weil die Sprache syntaktische
Muster in Form von Kommandos anbietet, die eine bestimmte Semantik ausdriicken.

Ein Transformationsschema muf nur ein einziges Mal verifiziert werden und kann im folgenden
durch korrekte Instantiierung zur Konstruktion korrekter, konkreter Transformationen benutzt
werden. Die vorgestellten generischen Transformationen sind: Dekomposition, Komposition,
Vertauschung von Berechnungen bzw. Elimination von Indeterminismus und Spezialisierung.

Zu jeder sprachunabhéngigen Transformation definieren und beweisen wir einen Satz, der die
Korrektheit einer konkreten Instantiierung besagt und eine abstrakte Graphersetzungsregel
definiert, die instantiiert werden kann. Die Verwendung eines Transformationsschemas de-
monstrieren wir anhand der Spezialisierung der iiberladen definierten Zuweisung. Wir wenden
das entsprechende Transformationsschema an, um die Uberladung aufzulosen.

8.1 Spezielle Eigenschaften von ASMs
als Grundlage fiir Transformationen
In diesem Abschnitt beschreiben wir einige grundlegende Eigenschaften des ASM-Formalismus,

die wir fiir Transformationen ausnutzen. Zusétzlich fiihren wir Begriffe ein, die uns die Be-
schreibung bestimmter Sachverhalte erleichtern.

133



e d L4 GidaVaVi didVVaViaJWwadlvdaasaAUA

Zustandsiibergénge einer ASM A = (X, Alg(X), —, I) werden durch das Ausfiihren von Regeln
r; einer Regelmenge R = {ry,...,r,} gesteuert, die — definiert, vgl. Abschnitt 4.1. Die
Ausfiihrung von Regeln in einer bestimmten Reihenfolge definiert Abhéngigkeiten iiber den
Aktualisierungen.

Beispiel 8.1 Seien f eine einstellige und z eine nullstellige Funktion (Variable). In einem Zu-
stand ¢ gelte [ f(2)], =5,[f(3)]q =10, [z ], = 3. Betrachten wir nun zwei Aktualisierungs-
regeln = := 2 und f(z) := 2, dann macht es einen Unterschied, ob diese Aktualisierungsregeln
parallel ausgefiihrt werden oder sequentiell. Im parallelen Fall gilt in dem neuen Zustand ¢':
[z]y =2,[f(2)]y =5 und [f(3)]y = 2. Hintereinanderausfithrung liefert die neue Inter-
pretation [z ]y =2,[f(2) ]y =2 und [f(3) ]y = 10. Das liegt daran, daf8 die Aktualisierung
von f von der Aktualisierung von z abhéngt.

Definition 8.1 (Semantische Abhingigkeit)
FEine Regel r = f(t) := t hdngt im Zustand q genau dann semantisch von einer Regel r' =
g(w) := u ab, wenn ein Teilterm s von f(t) oder t existiert, der die Form s = g(v) hat und
[v ]y =17%], gilt. Wir schreiben r <=4 r' falls die Regel r semantisch von der Regel v’ im
Zustand q abhdngt und v 4, 7', falls (r,r") ¢<=,. Wir lassen den Zustand q wey, falls die
entsprechende Beziehung in allen Zustdinden gilt.

Unser Ziel ist es, auf der syntaktischen Ebene Schliisse iiber semantische Eigenschaften zu zie-
hen. Daher sind wir an einem syntaktischen Kriterium interessiert, anhand dessen semantische
Abhéngigkeiten erkannt werden kénnen.

Definition 8.2 (Syntaktische Abhingigkeit von Regeln)
FEine Regel r = f(t) := t hingt genau dann syntaktisch von einer Regel r' = g(u) := u ab,
wenn das Symbol g in f(t) oder in t vorkommd.

Wir schreiben r < r', falls die Regel r von der Regel ' abhingt und r ¢ ', falls (r,r") ¢+<.

Man sieht leicht, daf die syntaktische Unabhéngigkeit r ¢ 7' ein hinreichendes Kriterium fiir
die semantische Unabhéngigkeit r 4= ' ist (r ¢~ r' = r 4 r'). Kommt das Symbol g weder auf
der linken noch auf der rechten Seite von r vor, dann hat die Anderung der Interpretation von ¢
natiirlich keine Auswirkungen auf Aktualisierungen in r. Umgekehrt impliziert die semantische
Abhéngigkeit r <=, r' in einem Zustand ¢ die syntaktische Abhéngigkeit r < r'.

Bemerkung: Eine Alternative zu dem konservativen Kriterium fiir syntaktische Unabhéngig-
keit ist die Durchfithrung einer Datenfluflanalyse, die semantische Abhéngigkeiten durch eine
Attributierung bzw. durch das Einziehen von Kanten im Programmgraphen explizit macht.
So geht man {iiblicherweise bei der Optimierung vor. &

Unsere Definition von Regelabhéngigkeit bzw. Unabhéngigkeit 148t sich auf Regelmengen
erweitern. Eine Regelmenge R = {ry,...,r,} hingt syntaktisch von einer Regelmenge
R = {r},...,m,} ab, falls r; < 77, fiir ein 4 € {1,...,m},j € {1,...,n}. Wir schreiben
R « R', falls die Regelmenge R syntaktisch von R’ abhingt. Semantische Abhiingigkeit wird
analog definiert.

Definition 8.3
Seien q und ¢ Zustinde einer ASM und R eine Regelmenge. Wir schreiben

qg—nr(q

wenn ¢' aus q durch Anwendung der Aktualisierungen von R entsteht.
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Wair schreiben

!
q ;R,QI q,

wenn sich ¢ durch Ausfiihrung der Aktualisierungsmenge Up(R, q1) auf dem Zustand q ergibt.

Im ersten Fall findet ein Zustandsiibergang nur dann statt, wenn die Aktualisierungsmenge
Up(R, q) konsistent ist. Mit der zweiten Notation kénnen wir ausdriicken, daf eine Aktua-
lisierungsmenge nicht oder nur teilweise von dem Zustand abhingt, in dem sie ausgefiihrt
wird.

Im folgenden leiten wir einige Eigenschaften {iber der Ausfithrung von Regelmengen ab, die
zum Beweisen von Transformationen niitzlich sind.

Fakt 8.1 Betrachten wir die folgenden Uberginge

q —RwR Q1
q —Fr Q' —R,q 92,

dann gilt ¢; = ¢o, falls Up(R, q) U Up(R’, q) konsistent ist.

Lemma 8.4
Seien R und R' zwei Regelmengen mit R 4 R' und der konsistenten Aktualisierungsmenge
Up(R,q) U Up(R',q). Betrachten wir den Ubergang

¢ —r ¢, (8.1)

dann gilt Up(R,q) = Up(R,q").

Beweis Wir zeigen die Behauptung durch einen Widerspruchsbeweis. Angenommen es gilt
Up(R,q) # Up(R,q'), dann bedeutet das, es gibt eine Regel r € R, r = f(t) := ¢t mit Up(r, q) #
Up(r,q'). Das kann zwei Griinde haben:

LA((f;1 219, [t]e) € Up(r,q) und ((£,[ 7 ]o), [£1s) ¢ Up(r, q') oder
2. (£, 12 1g),[tle) € Up(r,¢') und ((f,[ % 1g), [ 1) ¢ Up(r,q)-

Wir betrachten nur den ersten Fall, den zweiten Fall zeigt man analog. Es gilt:

(1], # [l oder (8.2)
[t], # [tls (8.3)

Nach Voraussetzung gilt r < 7’ fiir alle r € R und ' € R'. Es tritt also kein Funktionsname,
dessen Interpretation durch Up(R/,q) aktualisiert wurde, in f(f) oder in ¢ auf. Das ist aber
ein Widerspruch zu (8.2) und (8.3). &

Das versetzte Ausfiithren von zwei Regelmengen R und R’ fiihrt zum gleichen Folgezustand,
wenn die Aktualisierungen jeweils auf dem gleichen Grundzustand durchgefiihrt werden. Die
Konsistenz der Aktualisierungsmenge Up(R, q) U Up(R/, q) ist dafiir ein hinreichendes Krite-
rium. Sind Up(R,q) und Up(R',q) beide inkonsistent, dann gilt trivialerweise q; = go.
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Satz 8.5 (Faktorisierung)
Seien R und R' zwei Regelmengen mit R 4 R' und der konsistenten Aktualisierungsmenge
Up(R,q) U Up(R',q). Betrachten wir die Uberginge

q —RuRrR Q1
¢ —r ¢ —r %,

~
5 00

dann gilt g1 = qs.
Beweis Wir haben zwei Félle zu unterscheiden.
1. Up(R,q) = Up(R,q): In diesem Fall kénnen wir den Ubergang (8.5) durch
g —rq —R,q 92

ersetzen. Zusammen mit der Konsistenz von Up(R,q) U Up(R', q) liefert Fakt 8.1 die
Behauptung.

2. Up(R,q) # Up(R,q'): Dieser Fall kann wegen Lemma 8.4 nicht eintreten.

¢
Bemerkung: Im obigen Satz impliziert die Konsistenz von Up(R,q) und Up(R',q) wegen
R ¢ R' die Konsistenz von Up(R,q) U Up(R', q). O

Ein hinreichendes Kriterium fiir die Konsistenz einer Regelmenge R ist, daf alle Regeln aus R
paarweise von einander unabhéngig sind. In diesem Fall kann keine Funktion in verschiedenen
Regeln verdndert werden, woraus die Konsistenz der Aktualisierungsmenge trivialerweise folgt.

Der Faktorisierungssatz kann noch verallgemeinert werden, indem lediglich semantische Un-
abhéngigkeit in einem Zustand g gefordert wird, d. h. wir verlangen R ¢, R'.

Satz 8.6 (Faktorisierung erweitert) )
Seien R und R’ zwei Regelmengen mit R #=, R'. Betrachten wir die Uberginge

g —RsR Q1 (8.6)
q—r ¢ —r G 8.7)

und ist die Aktualisierungsmenge Up(R,q) U Up(R',q) konsistent, dann gilt ¢; = qo.

Beweis Wir gehen nach dem gleichen Schema vor, wie beim Beweis von Satz 8.5. Fiir
Up(R,q) = Up(R, ¢') liefert Fakt 8.1 die Behauptung. Gilt Up(R, q) # Up(R, ¢'), dann fiihren
wir den Widerspruchsbeweis iiber die Formeln (8.2) und (8.3). Nach Voraussetzung gilt r ¢, '
fir alle 7 € R und 7’ € R'. Damit (8.2) oder (8.3) gelten, miifite ein Teilterm s von ¢ oder ¢
existieren, so dafl [s], # [s]y gilt. Das kann aber nur durch das Feuern von Up(R',q) mit
einer Regel ' = ¢g(u) := u eintreten, fiir die s = ¢(v) und [ 7 ], = [ @ ], gilt. Das steht aber
im Widerspruch zur Voraussetzung. &

Bemerkung: Der Satz 8.5 ist ein Spezialfall von Satz 8.6. Wir haben Satz 8.5 deshalb ex-
tra aufgefiihrt, weil diese Variante fiir unsere Zwecke wichtiger ist. Im Normalfall wollen wir
namlich syntaktisch iiber die Anwendbarkeit bzw. die Korrektheit einer Transformation schlie-
Ben. Der Nachweis semantischer Unabhéngigkeit fiir beliebige Zusténde ¢ ist, wenn iiberhaupt,
nur mit zusdtzlichen Analysen méglich. Ein Mittelweg zu den Sétzen 8.5 und 8.6 wire es,
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gemischte Abhangigkeiten zu betrachten. Dabei wiirden syntaktische und durch Analysen er-
kannte semantische Abhéngigkeiten beriicksichtigt. O

Wollen wir Aussagen iiber Abhéingigkeit oder Unabhéngigkeit von ASM-Regeln machen, dann
miissen wir jeder Regel, die der ASM-Formalismus definiert eine Regelmenge zuordnen, die
Aktualisierungen beschreibt. Ist s eine ASM-Regel, dann schreiben wir R(s) fiir die zugehorige
Menge von Aktualisierungen.

Dabei hat die Bedingung g einer bedingten ASM-Regel eine Sonderrolle. Fiir sie fithren wir
die spezielle Aktualisierungsregel _ := ¢ ein. Der Unterschied zu einer Aktualisierungsregel
ist, daf} keine linke Seite existiert und damit keine andere Aktualisierungsregel von so einer
Regel abhingen kann. Dagegen kann solche eine Regel sehr wohl von einer anderen Regel
abhingen, wenn ¢ in einer anderen Regel auftaucht. Mit dieser speziellen Regel wird der
Tatsache Rechnung getragen, dafl Bedingungen von Zustandséinderungen abhéingen konnen,
ohne selbst Zustandsdnderungen zu verursachen.

Definition 8.7
Den einzelnen ASM-Regeln sind folgende Regelmengen zugeordnet:

R(skip) < {}
R(FO):=1) € {f0) =1}
R(do in parallel sy, ..., s, enddo) ef U R(s:)

R(if g then s; else sy endif) = R(s1) UR(s2)U{.:=g}
R(do forall v: g(v) senddo) = R(s)U{_ =g

R(choose v : g(v) s endchoose) © R g
Allgemein gilt:

n

R(S1y---5n) o UR(si). (8.8)

=1

Die Transformationen, die wir im folgenden beschreiben, sind theoretisch auf beliebige ASMs
anwendbar, sofern sie die geforderten Eigenschaften erfiillen. In unserem Rahmen betrachten
wir jedoch nur ASMs der Klasse SASM (siche Abschnitt 5.1). Wenn wir im folgenden von
ASMs reden, dann sind immer ASMs der Klasse SASM gemeint. Diese Annahme vereinfacht
die Definition von Voraussetzungen fiir die Anwendbarkeit von Transformationsmustern und
erspart uns viele Nebenbedingungen, die wir fiir allgemeine ASMs angeben miifiten.

8.2 Transformationsschemata

Wir definieren Transformationsschemata auf ASMs und beweisen deren Korrektheit. Die Infor-
mationen, die zum Nachweis der Korrektheit einer Transformation benotigt werden, kénnen
teilweise auf syntaktischer Ebene gewonnen werden, teilweise miissen komplexere Analysen
durchgefiihrt werden bzw. der Ubersetzerbauer muf auf semantischer Ebene nachweisen, daf
bestimmte Eigenschaften erfiillt sind. Jede der im folgenden eingefiihrten und verifizierten
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Transformationen der Semantik hat ihre Entsprechung in realen Ubersetzern, oder es gibt
Ubersetzungen, die eine Kombination dieser Transformationen implementieren.

8.2.1 Dekomposition

Die erste Transformation, die wir besprechen, kommt sehr hiufig bei der Abbildung von Quell-
in Zwischensprachen vor. In unserem Fall vor allem bei der Abbildung einer Quellsprache nach
AL. Auf der Ebene der Quellsprache gibt es komplexe Sprachkonzepte, die bei der Uberset-
zung in weniger komplexe, maschinennahe Konzepte abgebildet werden miissen. In unseren
ASMs entspricht dies einer Aufspaltung komplexer Kommandos, d.h. Kommandos bei de-
ren Interpretation eine gréflere Menge von Aktualisierungen durchgefiihrt werden. Die genaue
Ausprigung dieser Aufspaltung interessiert uns nur am Rande. Unser Dekompositionsschema
definiert die Anforderungen an eine korrekte Aufspaltung.

In Abbildung 8.1 ist die Dekomposition als Graphersetzungsregel beschrieben. In der Abbil-
dung entsprechen sich die mit den gleichen Zahlen benannten Kanten der linken und rechten
Seite. Damit driicken wir aus, daf§ die Daten- bzw. Steuerfluffinformation in diesem Falle gleich
ist. Das heif}t, der Anfang der Datenflufkante mit der Nummer eins ist auf beiden Seiten iden-
tisch, das Ziel der DatenfluBkante und der Steuerflufkanten (1 und 2) ebenso.

Abbildung 8.1: Graphersetzungsregel fiir Dekomposition

Betrachten wir nun eine ASM A mit einem Zustand ¢ und der folgenden ASM-Regel fiir
Kommandos aus T.

if T(ct) then
do in-parallel
Tules
eval
proceed
enddo
endif

Wir verwenden hier bestimmte Konventionen bzw. Makros zur Darstellung von ASM-Regeln.

e rules steht fiir beliebige Regeln, die in dem jeweiligen Kontext erlaubt sind. Wollen wir
Regeln unterscheiden, dann schreiben wir rules;.

e cval ist ein Makro und beschreibt eine Regel, in der lediglich die Funktion value aktua-
lisiert wird. value wird nicht in einer mit rules bezeichneten Menge aktualisiert. Kommt
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also ewal in einer Regel nicht vor, dann bedeutet das, value wird nicht aktualisiert.

e Das Makro proceed beschreibt eine Aktualisierung von ct, also das Weiterschalten des
abstrakten Befehlszdhlers. Tritt proceed nicht auf, dann wird ct nicht aktualisiert.

Als Voraussetzung fiir die Anwendung der Dekompositionstransformation verlangen wir, dafl
es keine Funktion f in rules bzw. eval, proceed gibt, die in einer der Regelmengen direkt von
ct abhiangt und gleichzeitig in der anderen Regelmenge in Abhéingigkeit von c¢t aktualisiert
wird. In diesem Fall sprechen wir von Unabhingigkeit der Regelmengen in Bezug auf
ct.

Seien nun R; = R(rules) und Ry = R(eval, proceed) und Ry ist syntaktisch unabhingig von
Ry, Ry ¢ R;. Dann besagt Satz (8.5), dafi die Ausfiihrung von R; und die anschliefende
Ausfiihrung von R, die gleiche Zustandsénderung zur Folge hat, wie die Ausfiihrung von
R(rules, eval, proceed).

Betrachten wir die Dekomposition als Ubersetzungsschritt von einer Sprache L; in eine andere
Sprache Ly, deren Semantiken durch ASMs A; bzw. As definiert sind, dann entspricht diese
Ubersetzung einer Transformation von A;. Wir definieren im folgenden diese Transformation
und weisen die Korrektheit nach, indem wir zeigen, dafl die resultierende ASM A, die ASM
A; simuliert.

Transformationsschema 1 (Dekomposition) Wir konstruieren die ASM A, aus A;. Am
Anfang gilt A = A,, inklusive des Programms. Sei nun 4, in einem Zustand ¢, in dem gilt:

[ct]y==,2€[T],

Der Zustand ¢’ von Aj leitet sich ab, indem wir zur Tréigermenge von A zwei neue Elemente
Y1, Y2 hinzunehmen und gleichzeitig die Interpretationen von ct, value und data im Zustand ¢’
anpassen:

[ctly = wn (8.9)
[ value ]y (y2) o [ value | ,(z) (8.10)
([ nexttask ,(t,i), falls t # y1,y0 A [nexttask],(t,7) # =
1, falls [ nexttask ]4(t, i) = =
[ nexttask |y (t, 1) e Yo, fallst =y, A i=0 (8.11)
undef, fallst =9y, A 1>0
[ nexttask J,(z,7), fallst =y,
([ data],(t,i), fallst# yi,50 A [data]y(t,i) # =
[data]y(t,)) % <y, falls [ data],(t,i) = = (8.12)
([ data]q(x,4), fallst =y,

(8.13)
Gibt es noch eine Funktion f, die vom Wert von ct abhéingt, dann gilt dafiir
def
[f 1o (1) = [F 1o (y2) = [f1o(=)- (8.14)
Wird die Interpretation einer Funktion f im Zustand ¢’ fiir neue Elemente y; nicht explizit
definiert, dann gilt: [ f ], (y;) = undef. O
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Das Programm von A; wird nun um zwei Regeln erweitert:

if T’(ct) then if T?’(ct) then
do in-parallel do in-parallel
rules und eval
ct := nezttask(ct,0) proceed
enddo enddo
endif endif

Dabei definieren T’ und T” neue Kommandosorten, die bestimmte Aufgaben modellieren:

[T'l¢ & {y:} und [T"]y & {1}

Wir konnen jetzt folgenden Satz formulieren.

Satz 8.8 (Dekomposition)
Die Anwendung des Transformationsschemas 1 auf eine ASM A, liefert eine ASM Ay mit
.AQ =<z .Al.

Beweis Zum Nachweis der Simulation miissen wir die Basisfunktionen von A; und A, in
Beziehung setzen. Beobachtbare Funktionen sind in unseren ASMs nur auf Elementen definiert,
die nicht zu einem Kommandouniversum gehéren. Daher kénnen wir p C Alg(3s) x Alg(21)
wie folgt definieren:

¢ pg<e [Task]y =[Task], U{y1,v2} A (8.10)—(8.14) A
([etly=z=Tctly =y) A ([etly#z=[ctly =[ctly)

Die Anwendung von Satz 8.5 besagt die Korrektheit des getrennten Feuerns von R; und
anschlieflend Ry. Die Kommandotypen 7" und 7" modellieren genau die Aktualisierungen von
R, bzw. Ry. Bleibt noch zu zeigen, dafl Steuer- und Datenfluf} richtig transformiert wurden.

Betrachten wir zuerst die Regeln fiir ;. Die Regeln von rules und ct := nexttask(y;, 0) miissen
konsistent sein. Das ist aber trivialerweise erfiillt, da ct laut Voraussetzung nicht in rules ak-
tualisiert wird. Der Steuerflufl wird durch ct := nexttask(y;, 0) immer auf y, weitergeschaltet.
Bei der Ausfiihrung von y, wird der Wert von z berechnet, da dort die Aktualisierungen von
eval ausgefiihrt werden. Das bedeutet, dafl der Datenflu von x nach y, umgeleitet werden
mu$B. (8.12) im Dekompositionsschema beschreibt genau diese Umlenkung.

Problematisch kann jetzt noch sein, dal in T Funktionen in Abh#ngigkeit von ct aktualisiert
werden konnen. In diesem Fall fiihrt die Aufspaltung in zwei Kommandos unter Umsténden
zu Inkonsistenzen, da ct unterschiedliche Kommandos bezeichnet, je nachdem, ob die Aktua-
lisierung in einem Kommando aus T’ oder T” durchgefiihrt wird. Diesen Fall haben wir jedoch
schon ausgeschlossen, indem wir als Voraussetzung fiir die Anwendung der Dekomposition die
Unabhingigkeit der Funktionen in rules und eval von ct gefordert haben. Fiir die Funktion
value haben wir dieses Problem nicht, da die Definition fiir ASMs aus der Klasse SASM ver-
langt, da8 value nur iiber die DatenfluBfunktion data Werte von ct abfragt und value nur in
eval verdndert wird. O

Bemerkung: Das Dekompositionsschema beschreibt den grundlegenden Fall. Es lafit sich
jedoch leicht verallgemeinern. Wir konnen erlauben, dafl eval auch in der ersten Regel aus-
gefiihrt wird, wenn die DatenfluBkanten entsprechend umgehéangt werden. Auflerdem kénnen
wir rules in rules; und rulesy auftrennen, die in T’ bzw. T” ausgefiihrt werden. Wir miissen
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nur darauf achten, daf fiir die entsprechenden Regelmengen R; und R, gilt Ry ¢ R; und die
Einschrinkungen bzgl. ct erhalten bleiben. Der Beweis bleibt auch giiltig, wenn wir Aktuali-
sierungen beobachtbarer Funktionen beriicksichtigen und diese rules bzw. komplett entweder
rules; oder rules, zuordnen. &

8.2.2 Komposition

Die Komposition von Kommandos ist das Gegenstiick zu der im vorigen Abschnitt eingefiihr-
ten Dekomposition. Wir benotigen sie fiir Transformationen, die mehrere Grundoperationen
zu einer komplexen Operation zusammenfassen. Dazu gehdren beispielsweise bestimmte Spei-
cherzugriffe, die von der Maschine effizient implementiert werden. Abbildung 8.2 beschreibt
die entsprechende Graphersetzungsregel und gibt eine Intuition fiir die Transformation.

Abbildung 8.2: Graphersetzungsregel fiir die Komposition

Wir betrachten also zwei Kommandos, deren Semantik durch

if T’(ct) then if T7’(ct) then
do in-parallel do in-parallel
rules und eval
ct := nexttask(ct,0) proceed
enddo enddo
endif endif

beschrieben ist. Als Voraussetzung fiir die Anwendung der Kompositionstransformation ver-
langen wir, dafl Ry ¢ R fiir Ry = R(rules) und Ry = R(eval, proceed). g sei ein Zustand der
ASM A; der folgende Voraussetzungen erfiillt:

L. [et]y=z1,21 € [T'],.
2. [ nexttask |4(x1,1) = 9,22 € [ T" ],

3. Vz € [T],,Vi € N : [data],(z,i) # x1, d.h. z; ist nicht iiber eine Datenflulkante
erreichbar.

4. Vx € [T], \ {z1},Vi € N : [nesttask ],(z,i) # 2, d.h. x5 ist nur von z; iiber eine
Steuerflukante erreichbar.

5. Die Regeln rules, eval und proceed sind konsistent im Zustand gq.

6. Keine Funktion f, mit ct als Parameter, tritt gleichzeitig in rules und ewval auf. Die
Funktion nezttask wird dabei nicht beriicksichtigt.
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Dann kénnen wir aus A; eine neue ASM A mit Anfangszustand ¢’ und den neuen Kommandos
T" konstruieren mit der A, <5 A; gilt. A, ist eine Erweiterung von .4; und es gilt fiir T":

if T??’(ct) then
do in-parallel
rules
eval

proceed
enddo
endif

Wir leiten A, nach folgendem Schema aus A; ab.

Transformationsschema 2 (Komposition) Wir fiigen ein neues Element y zur Tréiger-
menge von A; hinzu. Dann definieren wir die Funktionen ct, value und nexttask und definieren
damit den Zustand ¢’ der ASM As,.

[ct]ly & y (8.15)
[value ]y (y) o [ value ], (z2) (8.16)
([ neattask ], (t,7),  fallst # z1, 29,y A [nesttask],(t,7) # =,
[ nexttask |y (t,1) & Y, falls [ nexttask |4(t,) = (8.17)
| [ nexttask |q(w2,7), fallst =y
([ data],(t,7), fallst # z1,20,y A [data],(t, i) # zo
¢ )y, falls [ data], (t,7) =
ldataly (i) < Y alls [ datay(1,1) = 2 (5.18)
[ data],(x1,), fallst=y A i< |[data],(z1)]
[ data],(z2,7), fallst=y Ai=|[data],(z1)]+J

[Fle@) € [f1,0), falls t = 21, 2, (8.19)

Satz 8.9 (Komposition)
Die Anwendung des Transformationsschemas 2 auf eine ASM Ay, liefert eine ASM Ay mit
Ay <5 Ay, falls die Voraussetzungen 1-6 erfiillt sind.

Beweis Wegen R, ¢ R; und Konsistenz der Regeln rules, eval und proceed kénnen wir Satz
8.5 anwenden und zeigen, daf} alle Regeln, gleichzeitig ausgefiihrt werden kénnen. Wir lassen
dabei ct := nexttask(ct,i) in T' aus, da der einzige Zweck dieser Regel, das Weiterschalten
zum Kommando T” war.

Wegen Voraussetzung 6 ist das Zusammenlegen von x; und o wohldefiniert. Datenabhéngig-
keiten werden auf y umgeleitet. Das ist erlaubt, weil es keine Datenabhingigkeit von x; gibt
und value nur in T" gesetzt wird. Voraussetzung 4 sichert zu, dafi es nur Steuerfluf} iiber x;
zum Kommando zs gibt. Das heifit, eine Ausfithrung von x5 ohne vorherige Ausfiihrung von
x1 ist nicht moglich. SteuerfluBkanten hin zu x; werden durch Kanten auf y ersetzt, Kanten
die von x5 ausgehen werden zu ausgehenden Kanten von y mit dem entsprechenden Ziel, vgl.
Anderung 8.17. Damit ist sicher, da Steuer- und Datenfluf fiquivalent ist und die gleichen
Aktualisierungen ausgefiihrt werden. &

Bemerkung: Werden entweder in z; oder in x5 beobachtbare Funktionen aktualisiert, dann
bleibt die Aussage iiber die Komposition trotzdem giiltig. Der Fall, dal beobachtbare Funk-
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tionen durch beide Kommandos aktualisiert werden, ist durch die Definition von eval und
proceed ausgeschlossen. O

8.2.3 Vertauschung von Berechnungen und
Elimination von Indeterminismus

Wir konnen Transformationen auf ASMs der Klasse SASM auch nutzen, um Optimierungen
eines Ubersetzers als korrekt nachzuweisen. Im folgenden untersuchen wir die Vertauschung
von Einzeloperationen, was die Grundlage fiir die Verschiebung von Code zur Elimination
redundanter Berechnungen ist. Wir bleiben bei dieser Untersuchung absichtlich auf einer sehr
allgemeinen Ebene und sprechen daher auch nicht von Vertauschung von Instruktionen in-
nerhalb eines Grundblocks. Wir beginnen mit einer konservativen Version der Verschiebung
von Einzeloperationen bzw. Kommandos und setzen die syntaktische Unabhéngigkeit von zwei
Regelmengen voraus, um zwei Kommandos auf einem Berechnungspfad zu vertauschen. Die
Abbildung 8.3 zeigt die entsprechende Graphtransformation. Dann definieren wir die aggressi-
vere Variante, die Daten- und SteuerfluBabhingigkeiten betrachtet und daher auf eine gréfiere
Klasse von Kommandos anwendbar ist.

—

R
o

Abbildung 8.3: Graphersetzungsregel fiir die Vertauschung

Wir gehen von zwei Kommandos T', T” aus

if T’’(ct) then

if T7(ct) then do in-parallel

do in-parallel

obsy
evaly evals
ct:= nexttask(ct,0) ct:= newttask(ct,0)
enddo
endif enddo
endif

Fiir unseren ersten, konservativen Ansatz nehmen wir an, dafl weder die Regeln in T’ von den
Regeln in T” noch umgekehrt die Regeln in T” von den Regeln in T’ syntaktisch abhéingen,
d.h. fiir R = R(eval,) und S = R(obsy evals) gilt

S+ R und R+ S. (8.20)

Wegen Satz 8.5 gilt, dafl in diesem Fall die Reihenfolge der Ausfiihrung der Regelmengen
beliebig ist.

Transformationsschema 3 (Vertauschung) Wir konstruieren A, aus A;. Am Anfang gilt
Ay = A; inklusive des Programms.
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Sei nun ¢ ein Zustand von A; in dem folgende Bedingungen gelten:
1. [et]y=2x1und zy € [T'],.
2. [ nexttask |,(x1,0) = z2 und 2o € [ T"],.

3. Vz € [T], \ {z1}, Vi € N gilt: [ nexttask |,(z,7) # 22, d.h. 2 ist nur von z; aus iiber
eine Steuerflulkante erreichbar (vgl. Bedingung 2).

4. Die Regel eval; ist konsistent im Zustand q.
5. Die Regeln o0bs,, evaly sind konsistent im Zustand q.

As im Zustand ¢’ wird nun aus A; folgendermafien konstruiert:

[ctly = 2
( .
[ nexttask |,(t,i),  falls t # z1, 29 A
[ nexttask |4(t, 1) # x1, 22
[ nexttask |y (t,1)) o x1, fallst =29 A 1=0
[ nexttask |,(xq, i), fallst =x,
| 72, falls [ nexttask |4(t, 1) = 1

Satz 8.10 (Vertauschung)
Die Anwendung des Transformationsschemas 3 auf eine ASM A; liefert eine ASM Ay mit
./42 <5 ./41.

Beweis Betrachten wir die Anderungen an .A;, dann ist es offensichtlich, daf A; von A,
simuliert wird. Wir haben lediglich die Reihenfolge der Ausfiihrung der beiden Kommandos
verindert.

1. Wegen der gegenseitigen Unabhéngigkeit der Regelmengen ist Satz 8.5 anwendbar und
die Vertauschung hat keine Auswirkungen auf die durchgefiihrten Aktualisierungen.

2. Bedingung 3 schliefit aus, dafi es eine Moglichkeit gibt, das Kommando T” zu betreten,
ohne davor das Kommando T’ auszufiihren.

3. Beobachtbare Funktionen werden hiéchstens in einem Kommando, in unserem Fall in T”
(alternativ kann das auch in T’ geschehen), aktualisiert.

4. Die Bedingungen 4 und 5 garantieren, daf§ sowohl die Abarbeitung von Kommando T’
als auch die Abarbeitung von T” in Zustand ¢ konsistente Aktualisierungen bedeutet
und daher die Ausfiihrung nicht steckenbleibt.

Mit 1-4 sind alle Bedingungen fiir die Simulation erfiillt. &

Allerdings sind die Bedingungen S ¢ R und R ¢ S so konservativ, dafl wenn wir in einem
Kommando die Funktion walue aktualisieren, diese in dem anderen Kommando nicht mehr
benutzen diirfen, auch wenn es keine Datenabhiéngigkeit zwischen diesen beiden Kommandos
gibt.

Fiir unsere aggressive Variante zur Vertauschung von Kommandos miissen wir mehr iiber
die beteiligte ASM A; wissen. Als erstes gehen wir dazu iiber, Abhéngigkeiten beziiglich der
Funktion ct gesondert zu betrachten. Fiir eine Regelmenge heifit das, dafl wir nur Regeln
betrachten, die ct nicht enthalten. Wir fithren dazu die folgende Notation ein.
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Definition 8.11 _
Sei R ={r1,...,rn} eine Menge atomarer Regeln. Wir bezeichnen mit R die Teilmenge von
R, deren Regeln den Funktionsnamen ct nicht enthalten.

Im vorigen Abschnitt hatten wir S ¢ R und R 4 S gefordert. Diese Forderung schwichen
wir ab und verlangen

S+ R und R4 S.

Wenn wir jetzt alle Datenabhéngigkeiten zwischen den beiden Kommandos ausschlieflen
kénnen, dann sind alle Voraussetzungen fiir eine korrekte Vertauschung erfiillt. In der Si-
tuation aus dem vorigen Abschnitt bedeutet dies, dafl} wir

[ data ] (x1,7) # [ data ],(z2,7)

fiir alle 4,7 € N fordern. Da data eine statische Funktion ist, ist diese Bedingung entweder in
allen Zustédnden erfiillt oder in keinem.

Das weitere Vorgehen, um eine simulierende ASM Aj zu erhalten, ist identisch mit dem aus
dem vorigen Abschnitt.

Das Transformationsschema 3 gibt uns die Moglichkeit, einzelne Kommandos in korrekter
Art und Weise durch einen Kommandographen zu schieben. Nehmen wir zusétzlich an, dafl
ein Schema zur Elimination von redundanten Berechnungen existiert, die direkt hinterein-
ander ausgefiihrt werden, dann konnen wir durch gezielte Anwendung dieser beiden Trans-
formationsschemata die Elimination redundanter Berechnungen auf der Semantikebene von
ASMs ausdriicken und durch die Anwendung der entsprechenden Transformationen korrekt
durchfiihren. Ist die Vertauschung von zwei Berechnungen t;, t, erlaubt, dann ist es unter Op-
timierungsgesichtspunkten niitzlich, das auch im Programm explizit auszudriicken. Mit dem
All-Kommando aus AL konnen wir ausdriicken, dafl die Argumente in beliebiger Reihenfolge
berechnet werden (siehe Abschnitt B.4) und damit mehrere Berechnungsfolgen moglich und
erlaubt sind.

Bemerkung: Hiufig mufl nicht einmal analysiert werden, ob bestimmte Berechnungen ver-
tauscht werden diirfen. Schon die Semantik imperativer Programmiersprachen definiert be-
stimmte indeterministische Berechnungen, z. B. bei der Auswertung von Parametern oder der
Berechnung von Teilausdriicken. &

Fiir den Programmgraphen auf der linken Seite von Abb. 8.4 sind somit beide Ausfiihrungen
auf der rechten Seite moglich.

Transformationsschema 4 (Elimination von Indeterminismus) Wir konstruieren eine
deterministische ASM A, aus einer indeterministischen ASM A;. Am Anfang gelte A; = As.
Sei nun ¢ ein Zustand von 4; in dem folgende Bedingungen gelten:

1. [et], ==,z €Al

2. [ numofall |,(x) =k

3. [ nesttask |,(x,1) = y1, ... [ nexttask |(x, k) = yx
4. [ nesttask |4(y:,0) =z
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Abbildung 8.4: Mogliche Ausfiihrungsfolgen fiir All

Fiir die ASM Ay im Zustand ¢’ gilt dann:

def

[ct]y 3t
[ nexttask 4 (y1,0) S
[ nexttask |y (yg—1,0) L

[ nexttask |y (yx, 0) f [ nexttask |4(x,0)

Satz 8.12 (Elimination von Indeterminismus)
Die Anwendung des Transformationsschemas 4 auf eine ASM A; liefert eine ASM Ay mit

As =<5 Aj.

Beweis Unsere Korrektheitsbegriff fiir Ubersetzungen ist so gewihlt, daB fiir ein nichtdetermi-
nistisches Quellprogramm das Zielprogramm nicht exakt das Verhalten des Quellprogramms
nachbilden muB. Vielmehr ist ein Zielprogramm eine korrekte Ubersetzung, wenn es einen der
moglichen Ausfithrungspfade des Quellprogramms implementiert.

Die Semantik von All definiert alle moglichen Permutation iiber der Folge y1, . . . , y als erlaubte
Berechnungsfolgen. Die Transformation wihlt davon eine aus und erzeugt die sequentielle
Ausfiihrung von vy, ... , Y. &

Im allgemeinen Fall sind die Alternativen eines All-Kommandos durch Kommandographen be-
schrieben. In diesem Fall mufl man fiir jede Alternative ein Attribut final berechnen, welches
das letzte auszufithrende Kommando des entsprechenden Teilgraphen beschreibt. Mit Hilfe
dieser final-Attribute konnen wir das Schema zur Auflésung von Indeterminismus verallge-
meinern.

Transformationsschema 5 (Elimination von Indeterminismus allgemein) Am
Anfang gelte A; = Aj. Sei nun ¢ ein Zustand von A; in dem folgende Bedingungen gelten:

1. [et]y =2,2 €Al

2. [ numofall ] (z) =k

3. [ nexttask |4(x,1) = y1,...[ nesttask | (z, k) = ys
4. [final],(z,i) = 5,1 <i <k
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5. Fiir ein terminales Kommando ¢ der Alternative ¢ gilt [ nesttask ],(¢,0) = =

Die ASM A, im Zustand ¢’ ergibt sich nun aus A; folgendermafien.

def
|[Ct]]q' = A

Vt € [s1]q: [ nexttask |y (t,0) def s
Vt € [ sp—1]q : [ nexttask ]y (¢,0) def n
Vt € [ sy - [ nexttask ] (¢,0) O [ nesttask Jo(z,0)

8.2.4 Spezialisierung

Programmiersprachen definieren aus Griinden der Komfortabilitit bzw. der Versténdlichkeit
iiberladene Operatoren. Diese Operatoren werden bei der Ubersetzung in eine Zwischenspra-
che unter Verwendung von Typinformation spezialisiert. Beispiele fiir iiberladene Operationen
sind die Zuweisung, die Addition und die Subtraktion. Uberladung driickt sich auch in der
Definition der Semantik aus. Ist die Information, anhand der die Unterscheidung getroffen
wird, statisch berechenbar, dann kann schon bei der Ubersetzung die konkrete Variante in das
Programm eingetragen werden. Dieses Prinzip funktioniert nicht, wenn die Unterscheidung
von dynamischer Information abhéngt. In diesem Abschnitt fithren wir ein Schema fiir Spe-
zialisierungen ein, mit dem man auf der Semantikebene die Uberladungen auflésen und die
Korrektheit der entsprechenden Ubersetzung nachweisen kann. Eine Spezialisierung definiert
im Prinzip eine partielle Evaluation einer ASM.

Wir gehen wieder von einem Kommando aus, das folgendermaflen definiert ist:

if T(ct) then
do in-parallel
rules(R)
enddo
endif

Dabei sind in rules auch Aktualisierungen von ct, value oder von beobachtbaren Funktionen
zugelassen. rules(R) zeigt an, daf rules eine Regel R der folgenden Form enthélt:

if g(ct) then
Ry

else
Ry

endif

Die Funktion g ist im Sinne der ASM-Semantik statisch. Das bedeutet, ihre Interpretation
dndert sich bei der Abarbeitung nicht. Sie wird durch den Initialzustand der ASM definiert.
Wenn die Funktion jedoch statisch ist, dann ist klar, da88 sie vom Ubersetzer berechnet und die
Information zur Ubersetzung verwendet werden kann. Die Transformationsregel in Abb. 8.5
veranschaulicht die entsprechende Transformation.

Transformationsschema 6 (Spezialisierung) Gilt in einem Zustand ¢ der ASM A,

[ctly=z,2€[T], und [g],(x) = true,
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9(1) = true

Abbildung 8.5: Graphersetzungsregel fiir die Spezialisierung

dann konnen wir eine ASM A, mit Anfangszustand ¢' konstruieren, die A; simuliert. Die
neue ASM A, ist eine Erweiterung der existierenden ASM A, die ein zusdtzliches Kommando
definiert:

if T’(ct) then
do in-parallel
rules(R) \ { R} U { R }
enddo
endif

¢' unterscheidet sich von ¢ nur an einer Stelle. Das Kommando z hat einen spezielleren Typ
bekommen und ist nun Teil des neu eingefiihrten Universum T'.

z€[T],und z € [T ]y

Satz 8.13 (Spezialisierung)
Die Anwendung des Transformationsschemas 6 auf eine ASM Ay, liefert eine ASM Ay mit
.AQ =<5 Al.

Beweis Zum Nachweis der Korrektheit der Transformation miissen wir zeigen, dafl bei Abar-
beitung der neuen Regel in A, genau die gleichen Aktualisierungen durchgefiihrt werden, wie
in der urspriinglichen ASM A;. Das ist genau dann der Fall, wenn

def
[9]i(2) = [9]y(2) = true,
was die Voraussetzung der Transformation war. &
Der zweite Fall, in dem [ g ],(x) = false gilt und T’ durch

if T’(ct) then
do in-parallel
rules(R) \{ R} U { Ry }
enddo
endif

definiert ist, ergibt sich analog zum oben beschriebenen Fall.

8.2.5 Ein Beispiel fiir die Anwendung
eines Transformationsschemas

Die Zuweisungsoperation ist in Quellsprachen normalerweise iiberladen definiert. Auf der Ebe-
ne der Zwischensprache, z. B. in MIS, will man keine iiberladenen Operatoren mehr haben. Das
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Programm soll die Semantik eindeutig definieren, ohne Information, die zusétzlich berechnet
werden mufl. Daher ist der Zuweisungsoperator fiir jeden Typ unterschiedlich.

Wir zeigen hier die Ubersetzung des Store-Kommandos aus AL in die entsprechenden Opera-
tionen der Zwischensprache MIS. Die Auflssung der Uberladung mit Hilfe von, zur Uberset-
zungszeit berechenbarer, Typinformation ist eine Anwendung des Spezialisierungsschemas 6
aus dem vorigen Abschnitt.

Die Transformation impliziert die Einfiihrung neuer Kommandosorten auf der ASM-Semantik.
Alle Store-Kommandos im Programm werden durch neue speziellere Kommandos ersetzt. Sind
in einem Programm alle Store-Kommandos ersetzt, dann kann man die entsprechende Re-
gel und die Sorte aus der Semantik streichen. Wir erweitern also zuerst den Zustandsraum
der ASM und schrumpfen ihn anschliefend wieder. Die Erweiterung zusammen mit der Pro-
grammtransformation muf} als korrekt bewiesen werden. Das Schrumpfen des Zustandsraums
hat keine semantischen Auswirkungen, da nur die Regel zur Interpretation von Store eliminiert
wird, fiir die es nach der kompletten Transformation sowieso keine Anwendung mehr gibt, da
die Sorte Store keine Elemente mehr hat.

Wir gehen davon aus, dafl die Speicherabbildung schon durchgefiihrt wurde und wir uns im
Speicherzustandsraum der Zwischensprache bewegen. Desweiteren nehmen wir an, daf§ der
Ubersetzung der Zuweisung ein Transformationsschritt vorgeschaltet ist, um Zwischenergeb-
nisse explizit auf dem Keller zu speichern. In AL werden Zwischenergebnisse einzelner Funk-
tionsinstanzen durch wvalue(task,reclevel) modelliert. Damit ist sichergestellt, daff bei einem
rekursivem Aufruf einer Funktion die Zwischenergebnisse einer Berechnung erhalten bleiben,
weil reclevel unterschiedlich ist. Ist eine Funktion abgearbeitet, dann wird reclevel dekre-
mentiert und die Zwischenergebnisse dieser Aufruftiefe werden vergessen. Die Semantik des
Store-Kommandos ist wie folgt definiert:

if Store(ct) then
cont (value(ct.dest), typesize(type(ct))-1) := value(ct.source)
proceed

endif

Dabei haben wir schon die Definition content(a,t) := e = coni(a, typesize(t) — 1) := e (7.2)
eingesetzt. Eine dquivalente Definition der Semantikregel ist

if Store(ct) then

if type(ct) = int then

cont (value(ct.dest), typesize(int)-1) := wvalue(ct.source)
elsif type(ct) = float then

cont (value(ct.dest), typesize(float)-1) := value(ct.source)
elsif type(ct) = bool then

cont (value(ct.dest), typesize(bool)-1) :
elsif type(ct) = addr then

cont (value(ct.dest), typesize(addr)-1) := value(ct.source)
endif
proceed

endif

value(ct.source)

Die Aquivalenz ist leicht einzusehen. In der ersten Regel wird in einem Zustand g das Makro
content jeweils mit der Groe von [ type(ct) |, als Argument interpretiert. Wir unterscheiden
die Fille anhand des Typs des Kommandos und rufen dann cont mit einer konkreten Grofie
auf. Damit haben wir die konkrete Semantik jedoch noch nicht im Programm explizit ge-
macht. Dies erreichen wir durch eine Menge von Transformationsregeln, von denen wir nur die
Transformation der Zuweisung fiir Integer-Werte angeben.
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dest dest

condition
type(1) = int
type(2) = int
transfer
type(4) := type(3)

Das Store-Kommando fiir die Typen addr, float und bool wird entsprechend in
AddrAssign, FloatAssign und BoolAssign transformiert.

Satz 8.14 (Spezialisierung von Store)
Die Spezialisierung des Store-Kommandos ist eine korrekte Ubersetzung.

Beweis Die Korrektheit ergibt sich durch rekursive Anwendung des Spezialisierungsschema 6
auf jedes Vorkommen eines Store-Kommandos, bis die entsprechende Semantikregel nur noch
eine unbedingte Zuweisung enthélt. Dies filhrt uns zu vier spezialisierten Regeln, die jeweils
fiir genau einen Basistyp die dynamische Semantik beschreiben.

Die verwendeten Priadikate sind

g1 : type(ct) = int

g2 : type(ct) = float
gs : type(ct) = bool
94 : type(ct) = addr

Jede spezialisierte Regel der dynamischen Semantik definiert eine neue Kommandosorte
IntAssign, FloatAssign, BoolAssign bzw. AddrAssign. Das sind aber genau die MI1S-Zuweisungen.
Wir geben nur die ausgerechnete Semantik von IntAssign an. Die Zuweisungen fiir Gleitkom-
mazahlen, boolesche Werte und Adressen sind analog definiert.

if Intdssign(ct) then
cont (value(ct.dest), typesize(int)-1) := wvalue(ct.source)
proceed

endif

8.3 Zusammenfassung

Wir haben in diesem Kapitel Schemata fiir Transformationen — Komposition, Dekomposition,
Vertauschung von Berechnungen bzw. Elimination von Indeterminismus und Spezialisierung
— vorgestellt, die in jedem Ubersetzer auftreten. Diese Transformationen haben wir auf der
Basis einer sehr allgemeinen ASM mit Daten- und Steuerflufabhéngigkeiten und unter Aus-
nutzung der Semantik des ASM-Formalismus als korrekt nachgewiesen. Wird fiir eine konkrete
Transformation nachgewiesen, dafl sie eine korrekte Instantiierung eines Transformationssche-
mas ist, dann folgt daraus die Korrektheit der Transformation. Das erspart den Aufwand fiir
den hiufig miihsamen Simulationsbeweis. Das Vertauschungsschema bildet die Grundlage fiir
unterschiedliche Optimierungen, da damit auf syntaktischer Ebene bzw. in der aggressiven
Version unter Beriicksichtigung von Analyseinformation die Korrektheit der Verschiebung von
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Code gezeigt werden kann. Ist Indeterminismus explizit im Programm ausgedriickt, dann kann
unter Ausnutzung unseres Korrektheitsbegriffs ein Transformationsschema zur Elimination in-
deterministischer Berechnungsfolgen angewendet werden. Dieses Schema findet in Ubersetzern
sehr haufig Anwendung, da Zielprogramme deterministischer sind als Quellprogramme und da-
her bei der Ubersetzung Indeterminismus aufgeldst werden mus.

Den praktischen Nutzen von Transformationsschemata haben wir am Beispiel der Ubersetzung
des iiberladenen Zuweisungsoperators beschrieben. Uberladene Operatoren sind eine typische
Anwendung fiir das Spezialisierungsschema. Die Zuweisung wurde anhand ihres Typs, der
wahrend der semantischen Analyse berechnet werden kann, in die jeweilige spezielle Store-
Anweisung der Zwischensprache transformiert. Im néchsten Kapitel werden wir weitere In-
stanzen der hier vorgestellten Transformationsschemata kennenlernen.
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Wiederverwendung von
Sprachkonzepten und
Ubersetzungen

Die formale Spezifikation der Semantik realer imperativer Programmiersprachen und ihre ve-
rifizierte Ubersetzung sind sehr aufwendig. Denkt man zum Beispiel an den Umfang der infor-
mellen Beschreibung von JAVA oder auch an die Verifikation der Speicherabbildung in Kapitel
7, dann ist klar, dafl die intensive Wiederverwendung sowohl von Semantikspezifikationen als
auch von korrekten Transformationen von grofler Bedeutung ist.

Die Semantik von Programmiersprachen ist kompositionell definiert und die Konzepte, die
verwendet werden, sind oft gleich oder zumindest &hnlich. Aus diesem Grund kénnen wir
die Sperzifikation der Semantik einer Sprache unter Verwendung vordefinierter Konzepte zu-
sammenstecken. Da auch die Ubersetzung einer Quellsprache kompositionell iiber den Trans-
formationen der Sprachkonzepte aufgebaut ist, konnen wir mit der Wiederverwendung von
Sprachkonzepten auch deren Transformationen wiederverwenden. Die Wiederverwendung von
Implementierungen geht Hand in Hand mit der Wiederverwendung der Spezifikationen, da
jeder Transformationsregel eine Implementierung in einer héheren Implementierungssprache
zugeordnet ist. Wir miissen nur sicherstellen, dafi die Sprachkonzepte in der Implementierungs-
sprache nach einem einheitlichen Schema représentiert sind. Sonst konnen zwar die Tranfor-
mationen auf der Spezifikationsebene zusammengesteckt werden, aber es ist nicht sicher, dafl
sie auch auf der Implementierungsebene zusammenpassen.

In diesem Kapitel beschreiben wir die Voraussetzungen fiir Wiederverwendung, fithren eine
Bibliothek zur Spezifikation und Transformation imperativer Programmiersprachen ein und
stellen unterschiedliche Techniken zur Wiederverwendung von Sprachkonzepten vor.

Eine spezielle Art der Wiederverwendung die wir jedoch schon ausgiebig in den vorigen Ka-
piteln dargelegt haben, erhalten wir durch die Sprache AL. Wir verwenden AL als feste Zwi-
schensprache und bilden alle Quellsprachen darauf ab. Damit kénnen wir komplette Ubersetzer
wiederverwenden. Fiir m Quell- und n Zwischensprachen miissen anstatt mmn nur noch m+n
Ubersetzer gebaut werden.

9.1 Voraussetzungen fiir Wiederverwendung

Wir wollen einen Baukasten vordefinierter Konzepte und Transformationen zur Definition der
Semantik von Programmiersprachen einsetzen und die dort definierten Konzepte zur Spezifika-
tion von Erweiterungen benutzen. In diesem Abschnitt beschreiben wir die Voraussetzungen,
die dafiir notig sind.

Die dynamische Semantik einer Sprache ist kompositionell entsprechend der abstrakten Syntax
definiert. Kontextabhingige semantische Informationen werden in der semantischen Analyse
eines Ubersetzers als Teil der statischen Semantik berechnet und kénnen zur Definition der
dynamischen Semantik ausgenutzt werden. Die Semantik der Bibliothekskonzepte ist ebenfalls
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iiber der abstrakten Syntax spezifiziert. Allerdings ist diese quellsprachunabhingig. Zur Spe-
zifikation der Quellsprachsemantik wird eine Abbildung der Quellsprachsyntax auf die sprach-
unabhéngige Syntax der Bibliothek angegeben. Diese Abbildung definiert formal die statische
und dynamische Semantik, da A L-Elementen neben der festen Syntax auch eine feste Semantik
mit ASMs zugeordnet ist. Da die Bibliothekssyntax bekannt und fix ist, konnen wir Transfor-
mationen vordefinieren und auch vorab verifizieren. Ist ein Quellsprachkonzept in bekannter
Bibliothekssyntax beschrieben, dann kénnen wir alle Transformationen, die auf dieser Syntax
definiert sind, automatisch wiederverwenden. Die Spezifikation einer Quellsprache wird aus
einer informell vorliegenden Sprachdefinition abgeleitet und hat daher definitorischen Charak-
ter. Die Korrektheit dieser Abbildung kann nicht verifiziert, sollte aber zumindest validiert
werden.

Bauen wir Sprachkonzepte durch Komposition gegebener Konzepte oder durch Instantiie-
rung generischer Konzepte auf, dann brauchen wir konkrete Sprachkonzepte als Basisfille
der Spezifikation. Diese Basisfiille sind durch die Sprache AL gegeben, die wir in Kapitel 5
eingefiihrt haben. Die konkreten Konzepte von AL sind daher in der Bibliothek vorhanden.
Ausgehend von AL haben wir zwei Richtungen fiir Ubersetzungen. Zum einen werden impera-
tive Quellsprachkonzepte auf AL abgebildet (ihre Semantik wird spezifiziert) und zum anderen
wird AL in unterschiedliche Zwischensprachen iibersetzt. In der Bibliothek tauchen also neben
Quellsprachkonzepten auch Zwischen- oder Zielsprachkonzepte auf.

Wir haben folgende Anforderung an die Konzepte einer Bibliothek.

Anforderung 9.1 (Sprachkonzepte einer Bibliothek)

Ist S ein Sprachkonzept der Bibliothek, dann gibt es entweder eine Abbildung [], die S auf
einen AL-Graphen abbildet oder es gibt eine Ubersetzung C, deren Ziel S ist. [] und C sind
entweder per Definition korrekt oder miissen gegeniiber einer existierenden formalen Semantik
verifiziert sein.

Im ersten Fall kann das Sprachkonzept S zur Spezifikation der Semantik einer Sprache benutzt
werden, im zweiten Fall ist S ein Zwischensprachkonzept und stellt einen Ausgang aus der
Bibliothek dar. Selbstverstdndlich macht es auch Sinn, fiir ein Sprachkonzept Abbildungen in
beide Richtungen zu definieren. In diesem Fall kann es als Quell- und Zwischensprachkonzept
verwendet werden.

Anforderung 9.2 (Transformationen in der Bibliothek)

Alle zuséatzlichen Transformationen, die in der Bibliothek vorkommen und die nicht die Seman-
tik eines Sprachkonzepts definieren, miissen verifiziert sein. Dazu gehéren z. B. optimierende
Transformationen zwischen AL-Graphen.

Die statische Semantik eines Sprachkonzepts ist durch eine Attributierung definiert, die teils
graphisch (Steuerfluf und Datenabhéngigkeiten), teils textuell (z.B. der statische Typ von
Kommandos) in den Montages-Spezifikationen definiert wird. Fiir unsere Bibliothek ist vor
allem die dynamische Semantik der Sprachkonzepte von Interesse. Die meisten Attribute und
Attributierungsregeln, die wir zur Spezifikation der dynamischen Semantik und zur Defini-
tion von Transformationen benétigen, sind Standard im Ubersetzerbau und werden z. B. in
(WAITE und Goos, 1984) ausfiihrlich beschrieben. In unseren Spezifikationen haben wir da-
her auf die Angabe von Attributierungsregeln verzichtet, die ausschliefflich zur Weitergabe
von Information dienen. Zum Beispiel braucht man fiir die Namens- und Typanalyse eine Art
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Definitionstabelle, die als Attribut in allen Knoten des AST auftaucht. Dort werden Infor-
mationen iiber Namen und Typen eingetragen und bei Bedarf herausgelesen. Wir geben nur
die Attributierungen an, die zur Definition der dynamischen Semantik eines Sprachkonzept
notwendig sind.

Wir setzen voraus, dafl die statische Semantik korrekt spezifiziert wurde und die semanti-
sche Analyse ebenfalls korrekt ist. Nach der Analysephase sind dann die Sorte Task und die
folgenden statischen Funktionen definiert:

nexttask: Task x N — Task
data: Task x N — Task

Wir verwenden in der Spezifikation NT = X z nexttask(z,0) und benennen data(z,i) mit Na-
men wie z. B. source und dest. Zusitzlich ist eine Typisierung des Kommandographen definiert
und zu jeder Benutzung eines Bezeichners ist seine Definition bekannt.

In der dynamischen Semantik verwenden wir die folgenden Funktionen, die statische semanti-
sche Informationen beschreiben:

type: Task — Type
lval: Task — Bool
1sglobal, islocal, isparam: Task — Bool

type beschreibt den statischen Typ eines Kommandos. lval wird fiir den Zugriff auf Objekte
benétigt und zeigt an, ob die Referenz oder der Inhalt eines Objekts zugegriffen werden soll.
Die Pradikate isglobal, islocal und isparam zeigen an, ob ein Objekt lokal, global oder ein
Parameter ist, sie sind auch fiir Schachteln definiert. Kommandos kénnen weitere Attribute
haben, die zur statischen Semantik gehoren, die hier aber nicht aufgefiihrt sind. Ihr Zweck
wird aber durch die Benennung klar und im Einzelfall geben wir eine Attributierungsregel an.

Wir haben zwar die statische Information durch ASM-Funktionen modelliert. Aber letztendlich
kénnen wir alle diese Funktionen als Anfragen an eine Datenbank ansehen, die das Environ-
ment implementiert und wahrend der semantischen Analyse aufgebaut wird. Diese Daten-
bank liefert dann zu einer Task die gewiinschte Information. Die Art der Information, die von
der Datenbank zur Verfiigung gestellt wird, unterscheidet sich natiirlich fiir unterschiedliche
Sprachen. Zum Beispiel hat man fiir eine Sprache wie PASCAL, die geschachtelte Funktionen
erlaubt, andere Scoping-Regeln als in C.

9.2 Die Bibliothek von Sprachkonzepten

Fiir die Spezifikation einer Quellsprache verwenden wir die abstrakte Syntax der Konzepte
aus der Bibliothek. Die abstrakte Syntax, die statische und die dynamische Semantik dieser
Konzepte ist jeweils durch eine Montages-Spezifikation erkliart. Die meisten Sprachkonzepte
der Bibliothek sind generisch definiert.

Im folgenden stellen wir generische Montages-Spezifikationen fiir die iiblichen Klassen impe-
rativer Sprachkonzepte vor. Bestimmte Klassen von Konzepten, wie z. B. die Definition struk-
turierter Datentypen mit den entsprechenden New—, Load— und Store-Operationen, geben wir
nur exemplarisch an. Eine ausfiihrlichere Beschreibung der Bibliothekskonzepte in Zusam-
menhang mit der Spezifikation und Ubersetzung der imperativen Sprache IS (DoLD ET AL.,
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1996a; HEUZEROTH und HEBERLE, 1998) findet sich in (HEUZEROTH, 1998). In unseren Spe-
zifikationen verwenden wir alle Funktionen und Kommandos, die von AL definiert werden.
Wir diirfen sie ohne explizite Angabe einer Semantik verwenden, da diese vordefiniert ist und
die AL-Kommandos ein Teil der Bibliothek sind. Einzelne Montages fiihren neue Kommando-
sorten ein. In diesem Fall werden auch die entsprechenden ASM-Regeln zur Spezifikation der
dynamischen Semantik angegeben.

9.2.1 Funktionen

Zur Definition der Semantik von Funktionen und Prozeduren sind die Elemente ausreichend,
die AL fiir die Spezifikation zur Verfiigung stellt. Wir benutzen die dynamischen Funktionen:

globalframe: CreateFrame
localframe: N — CreateFrame
parframe: N — CreateFrame
caller: N — Task
reclevel: — N.

globalframe enthilt die Objekte zu globalen Variablen. localframe und parframe modellieren
zusammen mit der Aufruftiefe reclevel den Laufzeitkeller. Das Universum Reference modelliert
den Speicher. Es ist wie in AL (Anhang B) partitioniert in Keller- und Haldenreferenzen. Ob-
wohl wir hier nur Kellerobjekte beschreiben, kénnen Haldenobjekte mit dem Alloc-Kommando
von AL ebenfalls erzeugt werden.

Ein imperatives Programm besteht im allgemeinen Fall aus einer Menge von Typdefinitio-
nen, den globalen Variablen, Funktions- und Prozedurdefinitionen und dem Hauptprogramm.
Erlaubt eine Quellsprache z. B. nicht die Definition zusétzlicher Typen, dann wiirde man die-
sen Teil bei der Abbildung der Quellsprache auf die abstrakte Syntax der Bibliothek einfach
leerlassen. Die Montage fiir Programme ist in Abb. 9.1 zu sehen.

TypeDecls definiert eine Zuordnung von Namen zu Typen und hat nur Auswirkungen in der
statischen Semantik. Wir gehen daher nicht ndher darauf ein. VarDecls definiert eine Menge
von Paaren (Typ, Name) und legt damit den Typ des CreateFrame-Kommandos fest, der die
Erzeugung der Kellerschachteln fiir globale bzw. lokale Variablen beschreibt. Ein Programm
definiert Funktionen und Prozeduren, PFDecls ::= (Function|Procedure)*. Funktionen und
Prozeduren unterscheiden sich nur darin, dafl bei einer Prozedur kein Resultat existiert. Ab-
gesehen davon, dafl das Hauptprogramm genau ein einziges Mal aufgerufen wird, unterscheidet
sich ein Programm in der dynamischen Semantik nicht von einer Funktion bzw. Prozedur. Bei
der Ausfiihrung eines Programms werden erst die globalen Variablen erzeugt, dann werden
die Anweisungen ausgefiihrt, wobei eine ausgezeichnete Stop-Anweisung das Programmende
markiert. Am Ende einer Funktion oder Prozedur wird stattdessen zum Aufrufer zuriickge-
sprungen. Wir sprechen im folgenden nur noch von Funktionen, meinen damit aber immer
auch eine entsprechende Prozedur.

Unser Bibliothekskonzept zur Modellierung von Funktionen definiert zusétzlich Parameter und
ein Resultat (Type). Damit kann es auch zur Modellierung der Semantik von Programmen ein-
gesetzt werden, denen beim Aufruf Parameter iibergeben werden und die mit einem Ergebnis
terminieren.

Die Definition einer Funktion fiihrt ein neues Paar (Funktionstyp, Name) ein. Die Umgebung
verwaltet die entsprechende Typinformation. Wir modellieren Anfragen zum Typ einer Funk-
tion mit proctable : String — Type Ein Funktionstyp besteht aus einem Typ fiir die Parameter
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Program ::= TypeDecls VarDecls PFDecls Stats

T Sy S S

proctable := PFDecls.type

type(CreateFrame) := type(VarDecls)
pfname(CreateFrame) := 'main’
globalframe := CreateFrame

CreateFrame:
if not allocated(ct) then
extend Reference with r
type(r) := type(ct)
content(r) :=r
value(ct,reclevel) := r
endextend
allocated(ct) := true
elsif |{ ¢ | ¢ € components(type(ct)) A notexecuted(c) }| = O then
do forall ¢ : (c € components(type(ct)))
notexecuted(c) := true
value(ct,reclevel).snd(c) := value(fst(c).New,reclevel)
enddo
allocated(ct) := false
proceed
else
choose ¢ : (¢ € { co | co € components(type(ct)) A notexecuted(co) })
notexecuted(c) := false
ct := fst(c).New
endchoose
endif

Function ::= Identifier Params Type VarDecls Stats

= GreateFrame>- .- = Stats | 57 ~Retwrd- 7

type(Function) := pair(fun(type(Params),type(Type),CreateFrame),
Identifier.string)

type(CreateFrame) := type(VarDecls)
pfname(CreateFrame) := Identifier.string

localframe := CreateFrame
firsttask(ldentifier.string) := CreateFrame

Abbildung 9.1: Die Semantik eines Programms und einer Funktion
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und das Resultat sowie einem Verweis auf das erste Kommando der Funktion. firsttask liefert
zu einem Funktionsbezeichner das entsprechende Anfangskommando. Zusétzlich verwenden
wir die Projektionsfunktionen argument und result.

fun: Type x Type x Task — Type
firsttask: String — Task
argument, result: Type — Type

Falls eine Programmiersprache iiberladene oder polymorphe Funktionen erlaubt, dann wiirde
man firsttask anstatt als Funktion als Relation definieren. Allerdings mufl man dann bei einem
Funktionsaufruf, wo firsttask zur Identifikation des Funktionsanfangs verwendet wird, eine
entsprechende Auflosungsstrategie angeben.

Eine Funktion kann unterschiedliche Parameterarten definieren, die sich in unterschiedlichen
statischen Typen spezieller Variablen ausdriicken (Abb. 9.2). Der Typ wird durch ein Tripel
beschrieben.

ptupel : Type x String x PARAMTYPE — Type
PARAMTYPE = {VAR,VAL,OUT,INOUT}

Der dritte Parameter beschreibt die Art des Parameters. In der Modellierung der dynamischen
Semantik bendtigen wir nur die Unterscheidung zwischen Wert- und Referenzsemantik, da dies
fiir den Zugriff auf Parameter wichtig ist. Wir benoétigen in der Bibliothek keine spezielle Se-

ValParDecl :@:= Identifier Type

if type(Type) € RefType then VarParDecl ::= Identifier Type
type(ValParDecl) := ptupel(type(Type),ldentifier.string, VAR

elseyp ( ) == ptupel(type(Type) g.VAR) type(VarPArDedl) =
type(ValParDecl) := ptupel(type(Type),ldentifier.string,VAL) ptupel(type(Type),Identifier.string, VAR)

endif

Abbildung 9.2: Die Semantik von Parameterdeklarationen

mantik fiir Out- und In-/Out-Parameter, da diese durch Komposition existierender Konzepte
modelliert werden kénnen. Einen In-/Out-Parameters wiirde man als Referenzparameter mo-
dellieren, der wie ein Werteparameter verwendet wird und an den vor einem Riicksprung aus
der Funktion noch ein Wert zugewiesen wird. Ein Out-Parameter wiirde man als zusétzlichen
Return-Wert modellieren. Programmiersprachen definieren Typen mit Werte- und Referenzse-
mantik. Ein Werteparameter, dessen Typ Referenzsemantik hat, wird als Referenz-Parameter
modelliert.

Eine Anweisungsliste (Abb. 9.3) besteht aus einzelnen Anweisungen, die im Steuerflufl se-
quentiell verkettet sind. Die leere Anweisung (EmptyStats) haben wir in unserer Montage
nicht aufgefiihrt, weil sie in der Konstruktion nur eine Steuerflufkante definiert. Die mini-
malen Anforderungen an die Semantik von Anweisungen und Anweisungslisten unterscheiden
sich nicht und sind durch die gleiche Minimalanforderung BoundStats beschrieben. Sie besagt,
dafl eine Anweisung normal oder mit einem Fehler terminieren kann. Im Fehlerfall kann auf
ein beliebiges Kommando verzweigt werden, ansonsten wird mit dem néchsten Kommando im
Steuerflufl fortgefahren.

Bemerkung: Die Minimalanforderungen sagen nichts iiber die Art der Berechnungen und
ihre Details aus. Das ist auch nicht erwiinscht, da sonst die Minimalanforderung mehr Eigen-
schaften verlangen wiirde als notig. O
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BoundStats ::=

mode: Task — {abrupt, regular}
AbruptTarget: Task

= ~CBoundstats >~~~

Stats = Stat Statsl |[EmptyStat

= stat |7~} ~7

BoundStats:

Stat.LoopEnd := Stats.LoopEnd choose m: m € {abrupt, regular}
pfname(Stat) := pfname(Stats) mode(ct) :=m
Statsl.LoopEnd := Stats.LoopEnd if m = abrupt then
pfname(Statsl) := pfname(Stats) ct:=t
else
proceed
endchoose

Abbildung 9.3: Die Semantik von Anweisunglisten

9.2.2 Datentypen

Die Semantik der AL-Basistypen ist parametrisiert. Da wir auch einen Parameter haben,
der einen Datentyp als Maschinendatentyp definiert, konnen wir die Semantik aller iiblichen
Basisdatentypen durch AL-Basistypen spezifizieren. Die Spezifikation legt dann nur noch die
Parameter fest. New und Copy beschreiben die Semantik der Erzeugung und des Kopierens
eines Basisobjekts (Abb. 9.4). Die Semantik entspricht der AL-Semantik.

BasicType ::= Int | Float | Bool | Char
New(BasicType):
extend Reference with r
type(r) := type(ct)
content(r) := L
value(ct,reclevel) := r
endextend
proceed

Copy(BasicType):
content(value(ct.dest,reclevel)) :=
content(value(ct.source,reclevel))
ct := rettask

Abbildung 9.4: Die Definition von Basistypen

Imperative Sprachen haben Reihungen und Verbunde mit Werte- und Referenzsemantik. Wir
stellen hier nur statische Reihungen mit Wertesemantik vor (Abb. 9.5). Die anderen Typen
werden entsprechend modelliert. In unterschiedlichen Programmiersprachen ist die Indizierung
unterschiedlich, z. B. beginnt sie in PASCAL-Reihungen bei 1 bzw. fiir Ausschnittstypen bei
einer beliebigen Untergrenze, wihrend sie in C oder SATHER bei (0 beginnt. Daher hat unser
Reihungstyp eine Untergrenze und eine Obergrenze der Indizierung und einen Elementtyp.

Diese Verallgemeinerung erlaubt die Definition von Reihungen beliebiger Programmierspra-
chen.

row : Int X Int X Type — Type

lower, upper und element_type sind die entsprechenden Projektionsfunktionen. size gibt die
Grofle einer Reihung an und berechnet sich aus der Differenz von Unter- und Obergrenze.
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RowType := NumConstl NumConst2 Type

type(RowType) := row(Numconstl.ConstValue, NumConst2.ConstValue, type(Type))

New(RowType):
if counter(ct) = L then
extend Reference with r
type(r) := type(ct)
content(r) :=r
value(ct,reclevel) := r
endextend
counter(ct) := type(ct).lower
proceed /* entspricht: ct.element_type.New */
else
value(ct,reclevel).(counter(ct)) := value(ct.NT,reclevel)
if counter(ct) < type(ct).upper then
counter(ct) := counter(ct) + 1
proceed
else
counter(ct) := L
ct := ct.rettask
endif
endif

Copy(RowType):
if counter(ct) = L then
counter(ct) := type(ct).lower
else
if counter(ct) < type(ct).upper then
counter(ct) := counter(ct) + 1
ct := type(ct).element_type.Copy
type(ct).element_type.Copy.source := value(ct.source),reclevel).(counter(ct))
type(ct).element_type.Copy.dest := value(ct.dest,reclevel).(counter(ct))
type(ct).element_type.Copy.rettask := ct
else
counter(ct) := L
ct := rettask
endif
endif

Abbildung 9.5: Die Definition der statischen Reihung

Die Erzeugung von Objekten eines Typs ist durch New-Operationen iiber der induktiven Struk-
tur des Typs definiert. Zu jedem im Typterm auftretenden Typ gibt es ein New-Kommando.
Der Steuerflufl zwischen den Kommandos ist durch die statische Struktur des Terms festgelegt
und wird wiahrend der semantischen Analyse berechnet. Bei strukturierten Typen stellt die
statische Semantik sicher, dal das New-Kommando einer Komponente nach ihrer Ausfithrung
die Kontrolle wieder an das iibergeordnete New-Kommando des strukturierten Typs zuriick-
gibt. Die Zuweisung von strukturierten Objekten wird durch eine Copy-Operation erklért, die
rekursiv die Werte der Teilobjekte kopiert. Fiir Basisdatentypen wird einfach der Wert des
Objekts zugewiesen. Fiir die Reihung beschreiben New (RowType) und Copy(RowType) das
Erzeugen bzw. die Kopiersemantik.

Bemerkung: Bestimmte Programmiersprachen definieren, dafi die Elemente strukturierter
Typen in beliebiger Reihenfolge im Speicher angeordnet werden. Wir wiirden diese Eigenschaft
modellieren, indem wir anstatt einer festen Erzeugungsstrategie mit dem All-Kommandos eine
indeterministische Reihenfolge fiir die Erzeugung der Objekte einer Struktur angeben. O

In der Bibliothek gibt es zusitzlich eine Operation Alloc, mit der Objekte dynamisch erzeugt
werden konnen. Alloc ist ein Kommando aus AL (siehe S. 219). Die Objekte werden auf der
Halde angelegt und konnen iiber eine Referenz zugegriffen werden. Mit Alloc und den entspre-
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chenden Kommandos zur Erzeugung strukturierter Objekte, kénnen beliebige Strukturen auf
der Halde angelegt werden.

9.2.3 Variablen

Der Zugriff auf Objekte ist in allen Sprachen durch einen Zugriffspfad beschrieben. In der
Bibliothek gibt es den einfachen Zugriff iiber eine Variable, den Zugriff auf ein Element einer
Reihung und den Zugriff auf eine Komponente eines Verbunds.

Designator ::= Simple | Indezed | Qualified

Kennt eine Quellsprache einen der Zugriffspfade nicht, dann wird das entsprechende Konzept
einfach als leer definiert.

Ein Designator bezeichnet immer ein Objekt. Wird der Designator in einem Ausdruck verwen-
det, dann driicken wir das mit Primary aus. Die Semantik von Primary hingt vom Kontext
der Verwendung ab. Handelt es sich um einen Ausdruck, der als formaler Parameter fiir einen
Referenzparameter verwendet wird, dann berechnet Primary das durch Designator bezeich-
nete Objekt. Ansonsten wird der Inhalt dieses Objekts berechnet. Die Unterscheidung wird
mit Hilfe des Attributs lval getroffen. Die Abbildung 9.6 beschreibt die Montage fiir Primary
und zeigt eine Minimalanforderung fiir Designator.

BoundDesignator ::=

Primary =  Designator

AbruptTarget : Task
source

* - — EGurdDesigrate>- - =T
- - —>| Designator |—MT—> OptlLoad )— —-—>T

OptLoad.lval := Primary.lval BoundDesignator:
choose m: m € {abrupt, regular}
if m = regular then

OptLoad: choose r: r € Reference A type(r) = type(ct)

if ct.lval then value(ct,reclevel) :=r

value(ct,reclevel) := value(ct.source,reclevel) proceed
else endchoose

value(ct,reclevel) := content(value(ct.source,reclevel)) else
endif ct := AbruptTarget
proceed endif

endchoose

Abbildung 9.6: Die Semantik des Objektzugriffs

Lokale, globale oder Parameterobjekte sind durch einfache Bezeichner (Simple) beschrieben.
Die Beziehung zwischen Namen und Objekten stellt das SimpleDesignator-Kommando her, das
abhingig vom Bezeichner auf die aktuelle Parameterschachtel bzw. auf die Schachteln fiir loka-
le oder globale Variablen zugreift. Der Zugriff auf strukturierte Objekte wird allgemein durch
Qualified und Indered angegeben. Auf Elemente von Strukturen wird mit dem LoadStruct-
Kommando iiber den Bezeichner fiir das Kopfobjekt und einen Bezeichner fiir das Element
(Selektor) zugegriffen. Bei Reihungen ist der Selektor ein Index, der beim Zugriff auf Einhal-
tung von Grenzen iiberpriift wird, bei Verbunden ist der Selektor ein Name. Der Aufbau des
Kommandographen stellt sicher, daf} jeder Zugriffspfad in einem SimpleDesignator-Kommando
endet. Die Minimalanforderung an den Index ist eine Spezialisierung der Minimalanforderung
fir allgemeine Ausdriicke. Wir fordern fiir den Typ des Ausdrucks [ type(Ezpr)] = int. Die
Semantik der unterschiedlichen Zugriffspfade ist in Abb. 9.7 beschrieben.
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Simple = Identifier

1— SimpleDesignator —-T

SimpleDesignator:
if isparam(ct) then
if kind(ct) = VAR then
value(ct.reclevel) :=
content(value(parframe,reclevel).(ct.string))
else
value(ct,reclevel) := value(parframe,reclevel).(ct.string)
endif
elsif islocal(ct) then
value(ct,reclevel) := value(localframe,reclevel).(ct.string)
else
value(ct,reclevel) := globalframe.(ct.string)
endif
proceed

Qualified ::= Designator Identifier
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source

v
- —>| Designator |—MT —-T

type(Qualified) := type(Designator).(ldentifier.string)
kind(Qualified) := kind(Designator)
LoadStruct.selector := Identifier.string
type(LoadStruct) := type(Designator).(ldentifier.string)

Indexed ::= Designator Expr

source

selector

- _>| Designator |—N—T—>| Expr |—N—T——> BChkIndexed

type(Indexed) := type(Designator).element_type
Expr.lval := false

kind(Indexed) := kind(Designator)
type(BChkindexed) := type(Designator).element_type

BChkIndexed:

if (value(ct.selector,reclevel)<lower(type(value(ct.source,reclevel)))) or
(value(ct.selector,reclevel) >upper(type(value(ct.source.value(reclevel))))

then
ct := BoundsCheckError
else
value(ct,reclevel):=

value(ct.source, (reclevel)).(value(ct.selector, reclevel))
proceed

endif

/* RunTimeError ! */

LoadStruct:
value(ct,reclevel) := value(ct.source,reclevel).(ct.selector)
proceed
BoundExpr =
mode: Task — { abrupt, regular }
AbruptTask : Task
T

Expr:
choose m: m € {abrupt, regular}
mode(ct) := m
if m = regular then
choose v: v € Value A
type(v)=type(BoundExpr)
value(ct,reclevel) := v
endchoose
proceed
else
ct := AbruptTask
endif
endchoose

Abbildung 9.7: Die Semantik von Zugriffspfaden
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9.2.4 Anweisungen

Die Bibliothek enthélt die iiblichen Anweisungen imperativer Sprachen: die Zuweisung, die
While- und die For-Schleife mit Break und Continue, die bedingte Anweisung sowie Ein-
und Ausgabeoperationen. Die Semantik der Anweisungen ist so definiert, dafl moglichst viele
Konstrukte existierender Sprachen dadurch beschrieben werden. Zum Beispiel kann die Schleife
auch zur Modellierung einer Schleife benutzt werden, die keine Break-Anweisung kennt.

Die Zuweisung in imperativen Sprachen ist iiberladen definiert (Abb. 9.8). Betrachtet man :=
als Operator, dann ist dieser auf beliebige Argumente anwendbar, solange der Typ des rechten
Operanden anpafbar an den Typ des linken Operanden ist. Was in diesem Zusammenhang
Anpafibarkeit heifit, ist abhéngig von den Konventionen der jeweiligen Sprache. Die Semantik
der Zuweisung ist mit Hilfe der Kopiersemantik definiert, die es zu jedem Typ in Form eines
entsprechenden Copy-Kommandos gibt. Fiir einen Referenztyp wiirde man nur den entspre-
chenden Zeiger kopieren, wihrend man fiir einen Wertetyp, alle Elemente dieses Typs kopieren
wiirde. Die Zuweisung ist generisch in den rechten und linken Seiten. Die Minimalanforderun-

Assignment ::= Designator Expr
source
dest
NT - NT
[ —>| Expr |— — —>| Designator |— —= —>— — =T
Expr.lval := false
Assign:

if type(ct.dest) € BasicType then
if (type(ct.source) # type(ct.dest)) then
content(value(ct.dest,reclevel) := coerce(value(ct.source,reclevel),type(ct.dest))
proceed
else
content(value(ct.dest,reclevel) := value(ct.source,reclevel)
proceed
endif
else
type(ct.dest).Copy.rettask := ct.NT
type(ct.dest).Copy.source := ct.source
type(ct.dest).Copy.dest := ct.dest
ct := type(ct.dest).Copy
endif

Abbildung 9.8: Die Semantik der Zuweisung

gen fiir Designator und Expr haben wir schon angegeben. In der Semantik der Zuweisung ist
auch eine Typanpassung vorgesehen, falls die Typen unterschiedlich sind. Die erlaubten An-
passungen gibt die statische Semantik der Quellsprache vor. Die semantische Analyse stellt
sicher, daf§ fiir alle Zuweisungen eines Programms die Operanden anpaf3bar sind.

Die Semantik einer While-Schleife haben wir, inklusive der Minimalanforderungen fiir die
Schleifenbedingung und den Schleifenrumpf, schon in Abschnitt 7.4.3 angegeben. Das vor-
gestellte While-Konzept beschreibt Schleifen aus PASCAL oder MODULA. Eine Schleife in C
erfiillt nicht direkt die Minimalanforderungen an die Schleifenbedingung. Wir werden aber in
Abschnitt 9.5.1 sehen, wie Bedingungen in C mit Hilfe der Bibliothekskonzepte beschrieben
werden konnen und wie damit auch das Konzept While zur Modellierung der C-While-Schleife
verwendet werden kann.
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Eine Schleife kann mit einer Break- oder einer Continue-Anweisung verlassen werden. Das
Aussprungziel einer Break-Anweisung ist das nachfolgende Kommando der n#chsten um-
schlieBenden Schleife und ist durch das Attribut LoopEnd beschrieben. Das Sprungziel fiir
die Continue-Anweisung wird aus der Menge der ersten Kommandos der Schleifenbedingung
(LoopContinue) ausgewdhlt (Abb. 9.9). Die Aussprungziele gehoren zur statischen Semantik
einer Sprache.

BreakStat 1= ContinueStat ::=
D D
Jump.target := BreakStat.LoopEnd Jump.target := ContinueStat.LoopContinue
Jump: Jump:
Cct := ct.target ct := ct.target

Abbildung 9.9: Die Semantik von Break und Continue

Die For-Schleife besteht im allgemeinsten Fall aus einer Initialisierung Forlnit, einer Bedingung
Ezpr, einem Schleifenrumpf Stats und einem Aktualisierungsteil ForUpdate (Abb. 9.10). Sie
entspricht damit der For-Schleife von JAVA (GOSLING ET AL., 1996) und der For-Schleife in
C (KERNIGHAN und RITCHIE, 1978). Die Minimalanforderungen fiir die Schleifenbedingung
und den Schleifenrumpf sind die gleichen, wie bei der While-Schleife. Der Rumpf einer For-
Schleife kann ebenfalls mit Continue oder Break verlassen werden. Allerdings unterscheidet
sich die Definition des Attributs LoopContinue. Die Berechnung wird an der ersten Anweisung
von ForUpdate fortgesetzt, wenn der Schleifenrumpf {iber eine Continue-Anweisung verlassen
wird. Nach einer Break-Anweisung wird die umschliefende Schleife abgebrochen und die auf
die Schleife folgende Anweisung ausgefiihrt. Die Minimalanforderungen fiir ForInit und Fo-
rUpdate entsprechen der Minimalanforderung fiir die allgemeine Anweisungsliste. Daher gilt
BoundForInit = BoundForUpdate = BoundStats.

Bemerkung: Die For-Schleife ist auch zur Beschreibung der For-Schleife in PASCAL geeignet.
Allerdings miifite man da sicherstellen, dafy auch die Semantik bei Grenzen MinInt und MazInt
korrekt definiert ist. Man wiirde die kritischen Fille separat behandeln und die Semantik der
Schleife so beschreiben, wie sie auch in einem Ubersetzer implementiert wird (WAITE und
Goos, 1984). &

Die bedingte Anweisung ist wie iiblich definiert. Wir erlauben einen Then- und einen Else-
Teil und koénnen damit sowohl If-Then- als auch If-Then-Else-Anweisungen beschreiben
(Abb. 9.11). Eine If-Then-Anweisung wird als If-Then-Else-Anweisung mit einem leeren Else-
Teil modelliert. Fiir die Bedingung gelten die gleichen Bemerkungen wie bei der Schleife.

Die Case-Anweisung wiirde man analog zur bedingten Anweisung definieren, nur wiirde man
fiir die Bedingung unterschiedliche Typen und beliebig viele Alternativen erlauben. Das One-
Kommando aus AL beschreibt genau die Semantik, die mit Hilfe von Case ausgedriickt wird.

Ein- und Ausgabestrome sind in AL durch input, output :— Value® modelliert. Read und Write-
Kommandos definieren Ein- und Ausgabe-Operationen, wie sie z.B. in PASACL existieren.
In den meisten Programmiersprachen werden die komplexen Ein-/Ausgabeoperationen durch
Bibliotheksfunktionen implementiert. Daher ist es ausreichend, in der Bibliothek nur die beiden
Konzepte in Abb. 9.12 anzubieten.
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ForStat ::= Forlnit Expr ForUpdate Stats

condition

I——| Forlnit |7V5,—>|Expr— -=>T
i

NT | NT(1)

1 \
|ForUpdate |<—N—T—| Stats |

Stats.LoopContinue := choose(ForUpdate.initial)
Stats.LoopEnd := ForStat.NT(0)

For:
if value(ct.condition,reclevel) = true then
ct ;= ct.NT(1)
else
proceed
endif

Abbildung 9.10: Die Semantik der For-Schleife

IfStat ::=  Expr Statsl Stats2

diti
condition NT(O)/NT

N (G
NT(1) ~ 7

Expr.lval := false

If:
if value(ct.condition,reclevel) = true then
ct := ct.NT(0)
else
ct := ct.NT(1)
endif

EndlIf:
proceed

Abbildung 9.11: Die Semantik der bedingten Anweisung

ReadStat ::= Designator

WriteStat ::= Expr

dest source

- NT
- ~[Begrr | -~ =T (B - 2T~ -7
o

Expr.lval := false

type(Read) := char type(Write) := char
Read: ] Write:
content(value(ct.dest,reclevel) := head(input) output := append(output,[value(ct.source,reclevel)])
input := tail(input) proceed
proceed

Abbildung 9.12: Die Semantik der Ein- und Ausgabeoperationen
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Die dynamische Semantik eines Funktionsaufrufs (Abb. 9.13) unterscheidet sich von der Se-
mantik eines Prozeduraufrufs nur dadurch, dafl eine Schachtel fiir die Parameterobjekte und
zusiitzlichem Resultat erzeugt wird (CreateFrame), withrend der Resultatswert bei einem Proze-
duraufruf undefiniert ist. Das Parameterobjekt wird auf der néchsthéheren Schachtelungstiefe
zur Verfiigung gestellt (SetParFrame), damit die aufgerufene Funktion auf die Parameter zu-
greifen kann. Anschlieflend werden die Argumente ausgewertet und an die Parameterobjekte
zugewiesen. Dann erst erfolgt der eigentliche Funktionsaufruf durch einen Sprung zum ersten
Kommando, der durch den Bezeichner identifizierten Funktion. Die Parameterobjekte werden
zur Laufzeit durch die Funktion parframe verwaltet. Nach Abarbeitung der Funktion wird das
Resultat aus dem Parameterobjekt gelesen.

FunCall ::= Identifier Args
source BoundArgs = Expr*
|—>CCreateFram ~T _)ﬁf —> All
:NT - source T
R T =
< — —
NT Expr YV 7—3
v
T

: Task
CreateFrame.type := source : Tas

set(pair(fst(proctable(ldentifier.string)).result, 'res’),
argument(fst(proctable(ldentifier.string))))
pfname(CreateFrame) := Identifier.string
LoadStruct.selector := 'res’

do forall i : (0 <i < | Expr* |)
Allinrange(Expr[i].initial) := true
All.executed(Expr([i].initial) := false
Assignl[i].nexttask(0) := All
Allfinal(i) := Assignl[i]
LoadStruct][i].source := source

enddo

All.numofall := Length(Expr*)

IsCallPar(LoadStruct) := true
Call.id := Identifier.string
Args.source := CreateFrame
pfame(Args) := ldentifier.string

ReturnStat := Expr

if NodeExists(Expr) then
Expr.lval := false
LoadStruct.source := parframe
LoadStruct.selector := pfname(ReturnStat)

source

dest
B sy i ~ e >
! _)ILI_NT_)‘YVT _’NT _) T

Return:
ct := caller(reclevel).NT
reclevel := reclevel - 1

Abbildung 9.13: Der Funktionsaufruf mit Parametern und die Returnanweisung

Der Funktionsaufruf selbst ist durch das Kommando Call aus AL spezifiziert. Die Auswertung
der Argumente haben wir als eigenstéindiges Sprachkonzept modelliert, da wir damit mehr
Freiheiten haben. Nehmen wir als Minimalanforderung fiir die Argumentauswertung eine be-
liebige Auswertungsreihenfolge an, dann kénnen wir sowohl Instanzen mit fester, als auch mit
beliebiger Auswertungsreihenfolge modellieren. Spezifizieren wir eine Quellsprache die Argu-
mente in beliebiger Reihenfolge auswertet, dann beschreibt die Minimalanforderung schon die
Semantik dieses Quellsprachkonzepts.
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Mit der Return-Anweisung kann eine Prozedur oder Funktion verlassen werden, wobei im Falle
einer Funktion ein Resultatswert zuriickgegeben werden kann.

9.2.5 Ausdriicke

Neben den Konstanten und dem Zugriff auf den Inhalt von Objekten kennt unsere Bibliothek
noch unire und bindre Ausdriicke. Wir beschreiben hier nur bindre Ausdriicke. ComposedExpr
definiert mit Hilfe des All Kommandos eine beliebige Reihenfolge bei der Berechnung der
Teilausdriicke eines Ausdrucks (Abb. 9.14 links). Das entspricht z. B. der Semantik der Aus-
drucksberechnung von C. Die logischen Operationen LogAnd und LogOr werden mit Kurzaus-
wertung berechnet. Dementsprechend wird der rechte Teilausdruck nur in Abhéngigkeit des
linken Teilausdrucks ausgewertet. In Abb. 9.14 haben wir die Semantik der Kurzauswertung
eines Ausdrucks mit LogAnd beschrieben, die Semantik von LogOr ist analog. Die semantischen
Details der einzelnen arithmetischen Operationen sind der Beschreibung in (HEUZEROTH und
HEBERLE, 1998) zu entnehmen.

ComposedExpr := Expr BinOp Expr LogicalAnd ::= Expr LogOp Expr
NT(1) left left
R BT
// P right
/7 °NT
- NT
|- _, __________ _,@®_ - T I—|  Exprl | | Expr2 |— 2> LogAnd D—T
S NT NT(0) I - i
\\ e : righttask |

g B2 o NT

Exprl.lval := false
Expr2.lval := false

Exprl.lval := ComposedExpr.lval .
Expr2.lval := ComposedExpr.lval type(LogicalAnd) := bool
if BinOp € RelOp then
type(ComposedExpr):=bool LogAnd:
else if value(ct.left,reclevel) = true then
type(ComposedExpr):=maxtype(type(Exprl),type( Expr2) if visited(ct.right,reclevel) then
endif value(ct,reclevel) := value(ct.right,reclevel)
All_parts(Exprl.initial) := true visited(ct.right,reclevel) := false
All.parts(Expr2.initial) := true proceed
Allfinal(0) := Exprl.terminal else
All final(1) := Expr2.terminal visited(ct.right,reclevel) := true
ct := ct.righttask
endif
BinOp: ] else
value(BinOp,reclevel) := ) value(ct,reclevel) := false
APPLY(BinOp.Op, ct.left, ct.right) proceed
proceed endif

Abbildung 9.14: Die Semantik der Ausdrucksberechnung

Eine alternative Definition der Ausdrucksberechnung ergibt sich, wenn wir den Steuerflufl
zwischen den Ausdriicken und der Operation nicht mehr explizit machen (Abb. 9.15 links).
In diesem Fall wiirde man indeterministisch iiber proceed aus der Menge der Nachfolger einen
auswihlen, der mit den Datenabhéngigkeiten konform ist. Diese Semantik erfordert allerdings
einen zusétzlichen Berechnungsschritt in dem eine Ordnung iiber Kommandos gem#fl den
Datenabhingigkeiten festgelegt wird. Gibt eine Sprache eine feste Auswertungsreihenfolge
iiber Ausdriicken vor, wie das z. B. JAVA tut, dann wiirde man fiir die Ausdrucksauswertung
den Steuerflufl wie in Abb. 9.15, rechts, festlegen.
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JavaExpr 2= Expr BinOp Expr

ComposedExpr2 ::= Expr BinOp Expr

left T
- v
left

= e
T
R -
P right NT right

Abbildung 9.15: Alternative Semantiken der Ausdrucksberechnung

Zusammen mit der Semantik der Operationen iiber den Basisdatentypen, die indirekt durch die
Parametrisierung der AL-Basisdatentypen festgelegt werden, sind die vorgestellten Konzepte
damit ausreichend, um beliebige imperative Quellsprachen zu spezifizieren.

9.3 Ubersetzung der Bibliothekskonzepte nach AL

Die Semantik der Konzepte, die wir im letzten Abschnitt eingefiihrt haben, ist teilweise unter
Verwendung von A L-Kommandos spezifiziert, teilweise werden hohere Sprachkonzepte verwen-
det, die noch nach AL abgebildet werden miissen. Im folgenden spezifizieren wir die Abbildung
von IS nach AL durch Graphersetzungsregeln, deren Bedeutung in Anhang A.3 angegeben ist.

Jede Abbildung eines hoheren Sprachkonzepts stellt eine Regel des Transformationskalkiils
dar und definiert eine Erweiterung der Syntax des Kalkiils.

9.3.1 Datentypen

Ein Typ abstrahiert die Eigenschaften einer Menge von Werten. Die Typisierung gehért zur
statischen Semantik. Die dynamische Semantik beschreibt die Erzeugung und das Kopieren
von Objekten.

Die Erzeugung von Objekten eines Basistyps ist schon durch die entsprechenden AL-
Kommandos (New) spezifiziert worden. Daher ist keine Ubersetzung notwendig. Die Kopier-
funktion Copy existiert in AL jedoch nicht. Sie 148t sich aber durch ein AL-Programm nachim-
plementieren.

source dest
i dest source source
1. -V _ 2. _V__ 3 4 . ____ 1ri,, N 5 6 ‘ 4 ____
EXPr G EXp Gy NT L EXPr G EXpr TGy NT NT L

condition
type(3) € BasicType
1 € ReferenceEzpr
2 € ReferenceEzpr

transfer
type(5) := type(1)

ReferenceEzrpr beschreibt die Unterklasse von Ausdriicken, die eine Referenz berechnen.

168



RUA Dobﬂulls AT a ULULIUULIUI\.DL\.ULLHUPDU AdCAC AL LA 4d

Die Abbildung von strukturierten Typen beschreiben wir am Beispiel der statischen Reihung
mit Wertesemantik. AL kennt nur den strukturierten Typ Menge (Set). Der Funktor ® bildet
die Typen aus AL auf die Typen aus AL ab. Aus algebraischer Sicht beschreibt ® eine
Uminterpretation der Typterme aus AL". Fiir den Reihungstyp ist diese Uminterpretation
wie folgt definiert. Sei ¢ € Alg(X 4;+) der urspriingliche und ¢’ € Alg(X4) der neue Zustand,
dann gilt:

Vte [ Typely: [t]y =row(l,u,et) =

[t], = { set(pair([et]qy,[1],), [row(l+1,u,et)]y), falls[{], <]
! set(pair([et]qy,[1]q) L), falls [1], =

®(t) berechnet fiir einen Typterm ¢ der Quellsprache den entsprechenden Typterm aus AL.

Zur Spezifikation von Transformationen, die eine beliebige, aber feste Anzahl gleicher Kom-
mandos einfiihren, benutzen wir eine abkiirzende Schreibweise. Der Graph

1 ___ 2 n+l ___ n+2
L _ %ﬂf’@rﬁf’ o WTf’@r\ff”L _ ,J:
beschreibt das n-fache Auftreten des Kommandos X, wobei 1 < n gilt. Die Kommandos sind
durchlaufend numeriert. Verwenden wir diese spezielle graphische Notation auf der linken und
rechten Seite einer Graphersetzungsregel, dann beschreibt das die Menge der Ersetzungsregeln,
fiir beliebige n. In den Transferregeln werden die entsprechenden Attribute dann exakt durch
eine priadikatenlogische Formel angegeben.

Die New-Operation fiir eine statische Reihung wird aufgespalten in die Erzeugung der Einzel-
elemente und die Erzeugung eines Kopfobjekts. In der folgenden Transformationsregel ist kind
ein Platzhalter fiir die Pradikate isglobal, islocal und isparam iiber Schachteln.

In dieser Transformation wird nur der Typ des Kopfobjekts (x + 1) veréndert. Die Typen der
New-Kommandos fiir die Elemente werden durch die Anwendung anderer Transformationsre-
geln abgebildet.

2.type.lower
1. ____ 2 3. ____ 1, ____ 4 X x+1 3, ____
B T B e B T T PR (I T S
L ___NT NT L ____ L____.NT NT NT NT NT L ____
2.type.upper

condition
type(2) € RowType

transfer

(Vi,0 < i < (type(2).size — 1) :
type(4+1i) := type(2).element_type
kind(4+i) := kind(2).element_type
(4+i).NT(0) :=4+i+1 )

type(4+ (type(2)-size)) :=  (type(2))

kind(4+ (type(2).size)) := kind(2)

where t=4+ (type(2).size))

Die Kopieroperation fiir statische Reihungen wird durch die sequentielle Ausfiihrung der Ko-
pieroperationen der einzelnen Elemente beschrieben.
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condition
type(4) € RowType
2 € ReferenceEzpr
8 € ReferenceEzpr

transfer

(Vi,0 < i < deref (type(2)).size — 1 :
(6+1i).source := J.source.((deref(type(2))).lower)+i)
(6+1).dest := 4.dest.((deref(type(3))).lower)+i )

(Vi,0 < ¢ < deref (type(4 .source)).size — 2 :
(6+14).NT(0):=6+i+1)

(6 + deref (type(4 .source)).size — 1).NT(0) =5

where x = 6 + deref (type(4.source)).size — 1

Die Quelle und die Senke der Kopieroperation berechnen Referenzen auf Reihungen. Die Funk-
tion deref : T T — T dereferenziert einen Referenztyp.

Der Zugriff auf ein Element einer statischen Reihung wird in ALT durch das Kommando
BChkIndexed beschrieben. Dabei wird iiberpriift, ob der Index innerhalb der Grenzen der
Reihung ist. Durch die Abbildung nach AL wird diese Uberpriifung explizit im Programm
ausgedriickt. Wird ein Zugriff auflerhalb der Grenzen versucht, dann tritt ein Laufzeitfehler
auf. Selbstverstéindlich kénnte es in einer Sprache unterschiedliche Arten von Laufzeitfehlern
geben. In unserer Bibliothek abstrahieren wir davon und modellieren Laufzeitfehler durch
einen Sprung auf ein spezielles Kommando RunTimeError.

source

1 ,,,i,,,, 2.

i 4. ___
| . ! | " |
' Designator -~ Expr T |
—
left
i left left right
5. 6. }, 7 right 8
. |
| Designator = Expr - =(Const)=Cintless ;- N

source | 14 selector

NT " righttask

I ' NT(1)

4, ¥ _ 13
| .
| | RunTimeError

transfer
type(14) := @ (type(3))
7.ConstValue := type(1).lower
9.ConstValue := type(1).upper
10.visited := false
12.Alternatives := {18,14}
13.key := Const(true)
14.key := Const(false)
type(13.key) := bool
type(14.key) := bool
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9.3.2 Schachteln und Bezeichner

Die Erzeugung einer Schachtel fiir lokale, globale oder Parameterobjekte ist rekursiv iiber
der Erzeugung der einzelnen Objekte definiert. Eine Schachtel ist ein strukturiertes Objekt,
der Typterm beschreibt den Aufbau dieses Objekts. Bisher ist die Erzeugung einer Proze-
durschachtel durch die dynamische Semantik des CreateFrame-Kommandos beschrieben. Die
folgende Transformation macht die Erzeugung explizit, indem eine Struktur {iber den entspre-
chenden New-Kommandos der einzelnen Objekte aufgebaut wird.

Die Erzeugung von Schachteln fiir Funktionen und das Hauptprogramm sind prinzipiell gleich.
Die erste Schachtel, die bei der Ausfiihrung eines Programms erzeugt wird, ist die Schachtel fiir
die globalen Variablen. Sie wird genau einmal erzeugt und kann daher iiber eine feste Adresse
zugegriffen werden. Lokale Variablen werden iiber das oberste Element des Laufzeitkellers zu-
gegriffen. Diese unterschiedliche Semantik wird in AL auch syntaktisch durch NewGlobalFrame-
bzw. NewlLocalFrame-Kommandos unterschieden. In der folgenden Abbildung beschreiben wir
die Transformation fiir lokale Schachteln. Die Transformation fiir die globale Schachtel ist
analog. Die Transformation bildet noch nicht die Typen ab, die die Erzeugung der einzel-
nen Objekte bestimmen. Das muf} so sein, weil die einzelnen New-Kommandos noch rekursiv
weiter transformiert werden miissen, falls es sich um strukturierte Objekte handelt. Nur das
Kopfobjekt der Schachtel wird durch ein AL-Kommando erzeugt.

snd(componentsO(1.type))

,,,,,

d
1 2, ___ 3
NT% | — @ >’ NeWLocaIFrame ﬂ ‘
)

snd(components! components(1.type)!-1(1.type

condition
islocal(1)

transfer
( Vi,0 < ¢ <| components(type(1)) | —1:
type(3+i) := fst(components; (type(1)))
islocal(8+1) := true )
type(3 + (| components(type(1)) |) := ®(type(1))
islocal(3 + (| components(type(1)) |)) := true
pfname(3 + (| components(type(1)) |)) := pfname(1)
firsttask(pfname(1)) := 3
where z = 3 4 (| components(type(1)) | —1

Die Erzeugung von Parameterschachteln besteht aus zwei Aktionen, die in AL zusammenge-
faBBt sind. Zuerst wird die Schachtel erzeugt, dann wird die Schachtel auf der nichsthoheren
Aufruftiefe bekannt gemacht. Die Transformation beriicksichtigt, dafl die einzelnen Elemente
einer Parameterschachtel Werte- oder Referenzparameter darstellen, die unterschiedlich be-
handelt werden miissen. Fiir einen Werteparameter wird ein New-Kommando mit dem Typ
des Parameters eingefiihrt, fiir einen Referenzparameter ist der Typ von New eine Referenz
auf den Parametertyp. Die Abbildung ® der Quellsprachtypen beriicksichtigt dies. Sei wieder
q € Alg(X4p+) und ¢ € Alg(X4;), dann gilt:

Vn € [ New |, : [ type |,(n) = ptupel([ t ], name, VAL) = [ type |4 (n) =[], (9.2)
Vi € [New], : [typely(n) = ptupel([¢],, name, VAR) = [pelp(n) =t [t),  (93)

Der Typ t des Schachtelelements selbst wird in dieser Transformation noch nicht verdndert.
Das passiert bei der Abbildung der Komponenten der Parameterschachtel.
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source

— snd(components0(2.type))

1. ____ 4 X x+1 ‘ 3, ____
Lo __INT NT NT >’NT NewParamFrame >~ [

snd(componentsicomponents(2.type)|-1(2.type))

condition
isparam(2)

transfer
( Vi,0 < i <| components(type(1)) | —1:
type(4+i) := fst(components; (type(2)))
isparam(4+1i) := true )
type(4 + (| components(type(2)) |) := ®(type(2))
isparam(3 + (| components(type(2)) |)) := true
pfname(3 + (| components(type(2)) |)) := pfname(2)
where 3 + (| components(type(1)) |

Die dynamische Semantik von einfachen Bezeichnern ist durch das Kommando
SimpleDesignator gegeben. Die Abbildung auf AL hingt vom Typ des Bezeichners ab. Wir
miissen Werte- und Referenzparameter von lokalen und globalen Variablen unterscheiden.

Entsprechend der Modellierung von Referenzparametern mufl bei der Verwendung eines Re-
ferenzparameters eine zusétzliche Dereferenzierung durchgefiihrt werden. Die ASM-Regel zur
Interpretation eines SimpleDesignator-Kommandos beschreibt diese Dereferenzierung. Bei der
Abbildung nach AL wird diese Dereferenzierung durch ein Load-Kommando im Programm
explizit gemacht.

source

1 2 3. ___ 1. ____ 4 5 3. ___

fffff '
"NT SimpleDesignator N L TNT NT Nt

condition
2.string € Names(2.defs.params) and
isvarpar(2.string(2.defs.params))

transfer
4.source := parframe
4.selector := 2.string
type(4) := 1 ® (type(2.string(2.defs.params)))
type(5) := @ (type(2.string(2.defs.params)))

isvarpar (isvalpar) ist erfiillt, wenn der Name 2.string einen Referenzparameter (Wertepara-
meter) bezeichnet. Der Zugriff auf Werteparameter und lokale bzw. globale Variablen unter-
scheidet sich nur durch die Schachtel auf die mit LoadStruct zugegriffen wird. Die entsprechende
Schachtel ist durch parframe, localframe oder globalframe beschrieben, die einen Verweis auf die
entsprechende Schachtel enthalten. In der zweiten Ersetzungsregel sind die Transformationen
fiir lokale und globale Variablen zusammen beschrieben.
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1. ___ 2 3. ____ 1 4 3

ffffffffff

| Lo : ; __ [ Lo __ !
L NT SimpleDesignator > == | | TNT >NT o !

condition
2.string € Names(2.defs.params) and
isvalpar(2.string(2.defs.params))

transfer
4.source := parframe
4.selector := 2.string

type(4) := 1 ®(type(2.string(2.defs.params)))

bzw.

condition
2.string € Names( { 2.defs.local, 2.defs.global} )

transfer
4.source := {localframe, globalframe}
4.selector := 2.string
type(4) := 1 @ (type(2.string(2.defs.local)))

In Zusammenhang mit Bezeichnern haben wir das Kommando OptlLoad definiert, das zu ei-
nem Bezeichner entweder das entsprechende Objekt oder den Wert des Objekts liefert. Die
Unterscheidung wird mit Hilfe des Attributs lval getroffen. Wir iibersetzen OptlLoad in ein
Load-Kommando, wenn [ lval | = false und eliminieren OptlLoad im Falle von [ lval | = true.
Die Graphersetzungsregel ist klar und wird daher nicht extra aufgefiihrt.

9.3.3 Anweisungen

Die Abbildung von Anweisungen betrifft nur noch die Zuweisung, die bedingte Anweisung,
die Schleife und die Break- bzw. Continue-Anweisung. Alle anderen Anweisungen sind schon
durch AL-Terme beschrieben.

Bei der Zuweisung unterscheiden wir die Zuweisung von Basiswerten und von strukturierten
Objekten. Fiir die Zuweisung eines Basiswertes stellt AL die Store-Kommandos entsprechenden
Typs zur Verfiigung.

source source

dest
i i =
1,_Y _ 2. Y__ 3 4. ___ 1,V __ 2.V _ 5 4. ___
| | | | | |
EXr g EXpr i mASSI = LEXpr o Expr g e=CStored e

condition
type(1) = int
type(2) = int
2 € ReferenceEzpr

transfer
type(5) = @ (type(3))

Die Zuweisung definiert eine automatische Typanpassung, falls Integer-Werte an ein Float-
Objekt zugewiesen werden. In diesem Fall wiirde dem Store-Kommando eine IntToFloat-
Operation vorgeschaltet. Die Semantik von IntToFloat ist maschinenabhéngig.

Die Zuweisung von strukturierten Objekten geschieht mit Hilfe entsprechender Copy-
Kommandos. In Abschnitt 9.3.1 haben wir die Transformation des Copy-Kommando fiir sta-
tische Reihungen beschrieben.
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source source
dest
i l =
1,_Y _ 2 ,{,, 3 4. 1,V __ 2. _.V__ 5 4.
| | | | | |
EXPr g EXpr g mCASSIgn D= L= LEXpr g Expr Foe=(Copy |

condition
type(1) ¢ BasicType
2 € ReferenceEzpr

transfer
5.rettask := 3.NT
type(5) := @ (type(3))

Die Transformation der While-Schleife wurde schon in Abschnitt 7.4.3 spezifiziert und verifi-
ziert.

Die Semantik der Break- bzw. Continue-Anweisung ist durch einen unbedingten Sprung be-
schrieben. Wir bilden den unbedingten Sprung durch einen bedingten Sprung mit One nach.
Das Sprungziel ist durch das Attribut target des Jump-Kommandos definiert. Aus diesem
Attribut berechnet sich der Nachfolger des One-Kommandos im Steuerfluf}, der angesprun-
gen wird, falls es keine Alternativen gibt, die die Bedingung von One erfiillen. Da wir keine
Bedingung definieren, tritt dieser Fall immer ein.

transfer
3.NT(0) := 2.target

Die Semantik des If-Kommandos kann analog zum While-Kommando 1:1 in eine AL-Struktur
abgebildet werden. Wir definieren fiir die Verzweigung die Attribute key und inrange. Das
Endlf-Kommando schaltet nur den Steuerflul} weiter und wird einfach durch eine Steuerfluf}-
kante ersetzt.

condition ; ! condition ; !
TrueTask i Statsl NOONT NT(0) w1 Statsl NONT
1,_Y__ 2 -7 AN 5 -, 1,.Y__ e -5
I L i __ — | L - >
CEXPr TGy . /NTT,,J EXPr Ry \\ /}_,,J
\\ 4 77777 ’ ~ 4 77777 -
~ 1,7 NT > [
FalseTask | Stats2 1 NT N stats2 v NT
transfer

3.key := Const(true)
type(3.key) := bool
4.key := Const(false)
type(4.key) := bool
5.inrange(0) := true
5.inrange(1) := true

9.3.4 Awusdriicke

Die Abbildung von Ausdriicken betrifft nur noch die Operatoren, die zwar in der Quellsprache,
aber nicht in AL vorhanden sind. Sie miissen durch entsprechende A L-Operationen nachimple-
mentiert werden. Zum Beispiel unterscheidet AL den Negationsoperator vom Komplementope-
rator wihrend Quellsprachen den Negationsoperator hiufig iiberladen definieren. Die Trans-
formation iiberladener Operatoren ist jedoch nur die Anwendung des Spezialisierungssatzes
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aus Abschnitt 8.2.4. Komplexe Operationen kénnen wir entsprechend dem Dekompositions-
schema 1 durch weniger komplexe Operationen implementieren.

9.3.5 Zuséatzliche Transformationen

AL hat ein abstraktes Speichermodell in dem Objekte {iber symbolische Referenzen angespro-
chen werden. Auf der Zielmaschine greift man Speicherstellen iiber konkrete Adressen zu, die
sich aus einer Basis und einer Relativadresse berechnen. Wir haben in Kapitel 7 die notwendi-
gen Figenschaften der Speicherabbildung formuliert, aus denen die Korrektheit der Abbildung
folgt. Damit haben wir die Moglichkeit beliebige Algorithmen fiir die Speicherabbildung zu
verwenden. Die Korrektheit dieser Algorithmen kann durch Uberpriifung der geforderten Ei-
genschaften sichergestellt werden.

Die Spezialisierung iiberladener Operatoren wird mit Hilfe des Spezialisierungsschemas auf-
gelost. Im vorigen Kapitel haben wir das am Beispiel der Zuweisung schon demonstriert.

Das Ziel von AL ist, moglichst alle Freiheiten der Semantik eines Programms zu reprisen-
tieren. Zwischensprachprogramme sind iiblicherweise deterministischer als Quellprogramme.
Dabher ist die folgende Transformation fiir AL-Graphen zweckmifBig. Das All-Kommando de-
finiert eine indeterministische Berechnungreihenfolge iiber seinen Argumenten. Eine korrekte
Transformation ist in diesem Fall, wenn eine bestimmte Folge aus der Menge der erlaubten
Berechnungsfolgen ausgewihlt wird. Graphisch stellt sich die Transformation wie folgt dar.

lf”\ NT 2 NT03F |
[ERp—— (/ \‘ [ERp——

2 ~ 1 ___ 4 ___ n+3 ___ 3 ___

LONT() NT)S
|
|
1

Die Argumente von All konnen Teilgraphen sein. Deswegen ist es unter Umsténden schwierig,
die letzten Kommandos dieser Teilgraphen zu identifizieren. Wir nutzen dazu das Attribut
final, welches wir extra fiir diese Transformation von der Quellsprachebene her mitgefiihrt ha-
ben. Es beschreibt das letzte Kommando der Argumente eines All-Kommandos und erleichtert
damit die Identifikation der G;. In der Quellsprache 148t sich dieses Attribut leicht aus der
Struktur ablesen, aber auf der Ebene eines AL-Graphen mufl man eine aufwendige Analyse
betreiben, um diese Information zu berechnen.

9.4 Korrektheit der Transformationen

Bei der Abbildung der Quellsprachkonzepte nach AL haben wir uns immer im Speicher-
zustandsraum von AL bewegt. Daher war keine Speicherabbildung notwendig. Erst bei der
Abbildung in eine Zwischensprache wird diese Transformation benotigt. Die Verifikation der
Speicherabbildung haben wir schon in Abschnitt 7.4.2 am Beispiel vorgestellt. Fiir die anderen
Transformationen konnen wir jeweils die Relation p aufstellen und zum Nachweis der Simula-
tion iiber die Aktualisierungen argumentieren, die durch die neuen und alten Programmteile
beschrieben sind.

Die meisten der vorgestellten Transformationen entsprechen allgemeinen Transformationssche-
mata, die wir im vorigen Kapitel eingefiihrt haben. Fiir die Verifikation einer konkreten Trans-
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formation zeigt man nur, dafl die Transformation auch tatséchlich eine Instanz eines verifizier-
ten Transformationsschemas ist.

Fiir jede Transformation des vorigen Abschnitts beschreiben wir hier die Beweisidee und ge-
ben entweder das allgemeine Transformationsschema oder die Relation p an. Die Details der
Beweise konnen in (HEUZEROTH, 1998) nachgelesen werden.

Kopieren von Grundtypen
Das Copy-Kommando iiber Grundtypen wird durch ein Load-Kommando und die anschlielende
Ausfiihrung eines Store-Kommandos implementiert.

Wir haben
Copy
q1 q2
P P
} LoadBasic , Store
q1 q2 q3
zu zeigen.

Die Transformation entspricht einer Dekomposition der Aktualisierungen von Copy und ist
eine Instanz des Transformationsschemas Dekomposition aus Abschnitt 8.2.1.

Erzeugung von Reihungen

Die Ausfiihrung von New(RowType) erzeugt zunichst ein Kopfobjekt (eine Referenz) fiir die
Reihung. Anschliefflend wird in einer Schleife jedes der Reihungselemente erzeugt. Die Elemen-
te konnen selbst wieder komplexe Objekte sein, so dafl weitere Erzeugungsaktionen ausgefiihrt
werden. Nachdem ein Reihungselement erzeugt wurde, wird es mit dem aktuellen Index als
Selektor im Reihungsobjekt eingehingt. Die A L-Implementierung erzeugt zunéichst die Objek-
te der Elemente und am Ende das Reihungsobjekt selbst. Die Elementobjekte werden unter
demselben Index wie in der Originalreihung abgelegt, weil in beiden Fillen die Abarbeitungs-
reihenfolge durch den Typterm definiert ist. Die Erzeugung von komplexen Reihungselementen
ist korrekt, wenn das zugehorige New-Kommando korrekt ist. Durch die Abbildung wird die
Information iiber die Generierungsreihenfolge, die urspriinglich aus dem Typterm zu ersehen
war, nun explizit durch Steuerflulkanten dargestellt.

Fiir den Beweis zeigen wir, daf} das folgende Diagramm kommutiert.

New(RowType)
q q2
4 P
; New , New New ,
q1 q3 o q3

Dabei spielt das Universum Reference die Hauptrolle. Nach der Abarbeitung von
New(RowType) mufi Reference genauso viele und genauso strukturierte Referenzen enthalten
wie das nach der Abarbeitung der transformierten Version des New-Kommandos der Fall ist.

Ein Zustand ¢’ € Alg(%s) steht in Relation p zu einem Zustand ¢ € Alg(X2;), wenn

Vry € [ Reference |, 31y € [ Reference ]y :

([ type J4(r2) = @([ type |4 (1)) A ([ type J4(r1) & [ StructuredType],) =
([ content |,(r1) = [ content ], (r2))) (9.4)
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Vry € [ Reference |y 3171 € [ Reference],

([ type | g (r2) = ([ type |4(r1)) A ([ type |y (r2) & [ StructuredType | ) =
([ content ]4(r1) = [ content [ (r2))) (9.5)

[ct], € [ New(RowType)], =
[ctly € [New]y A[type(ct)]y = [ element_type(type(ct)) ], (9.6)

[ct], ¢ [New(RowType)], = [ct]y = [ ct], (9.7)

Die Interpretation der anderen Funktionen ist abgesehen von der Anderung des Programms
gleich.

Kopieren einer statischen Reihung
Die Schleife zum Kopieren der einzelnen Elemente der Reihung wird ausgerollt. Wir haben

Copy(RowType)
q1 q2
P p
| Copy , Copy Copy I,
q1 p) g3

zu zeigen. Der Beweis funktioniert analog zum Nachweis der korrekten Erzeugung der Rei-
hung. Die Simulation erreichen wir durch Aufspaltung der Aktualisierungsmenge, die durch
Copy(RowType) definiert wird. Nur argumentieren wir dieses Mal nicht iiber die Anzahl der
Referenzen, sondern nur iiber den Inhalt der Referenzen.

Ein Zustand ¢’ € Alg(%,) steht in Beziehung p zu einem Zustand g € Alg(%;), wenn

[ Reference |, = [ Reference | (9.8
Vry € [ Reference ]y, : [ content |,(r) = [ content |, (r) (9.9

[ct], € [ Copy(RowType) ], =
[ct]y € [Copyly Al[type(ct) ]y = [ element type(type(ct)) I
[et], ¢ [ Copy(RowType) ], = [ ety = [ ct], (9.11

Die Interpretation der anderen Funktionen ist abgesehen von der Anderung des Programms
gleich.

Erzeugung von Kellerschachteln

Kellerschachteln sind spezielle Verbunde und werden entsprechend transformiert. Die Erzeu-
gung der Teilelemente, die im CreateFrame-Kommando zusammengefafit war, wird in AL durch
eine explizite Struktur von New-Kommandos implementiert. Die Verifikation funktioniert ana-
log zur Erzeugung von Reihungen. Wir argumentieren dabei wieder iiber die Anzahl der Re-
ferenzen.

Bezeichner

Die Ubersetzung macht die unterschiedliche Semantik des SimpleDesignator-Kommandos ex-
plizit. Wir wenden zuerst das Spezialisierungsschema 6 aus Abschnitt 8.2.4 an und zerlegen
das Kommando, in Abhéngigkeit davon, ob es sich um einen Werte- oder Referenzparameter
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bzw. eine lokale oder globale Variable handelt. Im zweiten Schritt implementieren wir den
Zugriff auf die entsprechende Schachtel mit AL-Kommandos.

Wir geben die Relation p nur fiir den Fall an, daf} es sich bei dem Bezeichner um eine lokale
Variable handelt, die anderen Fille sind analog.

Ein Zustand ¢’ € Alg(%,) steht in Beziehung p zu einem Zustand g € Alg(¥;), wenn

[ ct], € [ SimpleDesignator ], =

[ct]y € [LoadStruct ]y A 1 B([ type(ct) ],) = [ type(ct) I, 912

(9.12)
[ct], ¢ [ SimpleDesignator |, = [ct], = [ ct ]y (9.13)
Vi € N : [ nexttask |4([ ct]q,0) = [ nexttask |y ([ ct ]y, 7) (9.14)
Vi e N:[data],([ct]y, i) = [data]y([ ctly, i) (9.15)

Die Interpretation der anderen Funktionen ist abgesehen von der Anderung des Programms
gleich.

Zuweisung

Auch die Semantik der Zuweisung wird durch die Transformation spezialisiert. Es wird zwi-
schen Basis- und strukturierten Objekten unterschieden und eventuell wird auch noch eine
Typanpassung vorgenommen. Die Verifikation der Transformation funktioniert analog zur Ve-
rifikation bei Copy.

Schleifen
Die Verifikation der Abbildung von While und For ist analog und wurde schon in Abschnitt
7.4.3 angegeben.

Break und Continue

Eine Schleife kann mit Break oder Continue verlassen werden. Beide entsprechen einem un-
bedingten Sprung, den wir durch einen bedingten Sprung implementieren, dessen Bedingung
immer erfiillt ist. Das Ziel des Sprungs und des bedingten Sprungs ist dabei dasselbe. Wir
haben zu zeigen:

Jump
Q= @

P P
One ,

@ —= ¢

Fiir die Verifikation argumentieren wir vor allem iiber ct. Ein Zustand ¢’ € Alg(X2) steht in
Beziehung p zu einem Zustand ¢ € Alg(3;), wenn

[ct], € [Jump], = [ct]y € [One]y (9.16)

[
[ctly & [Jumply = [ct]y =Tctly (9.17)
[target |4([ ct 1) = [ nexttask ]y ([ ct]y,0) (9.18)

Die Interpretation der anderen Funktionen ist abgesehen von der Anderung des Programms
gleich.
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Bedingte Anweisung
Bei der bedingten Anweisung haben wir zwei Dinge zu zeigen:

If(condition) Endif
q1 q2 [/ —
p p und p p
| One(condition) ! }
q1 q2 Q= @2

Fiir die Verifikation des linken Teils argumentieren wir vor allem iiber ct. Ein Zustand ¢’ €
Alg(3,) steht in Beziehung p zu einem Zustand ¢ € Alg(3;), wenn

[ctlge[lf]lg=1ct]ly € [One]y (9.19)
ety ¢ [¥1, = Letly = [ ety (920

Die Interpretation der anderen Funktionen ist abgesehen von der Anderung des Programms
gleich.

Die Kommutativitidt des zweiten Diagramms ist sofort einsichtig, wenn man die Semantik
des Endif-Kommandos betrachtet. Dabei wird nur ct weitergeschaltet. Bei der Transformation
haben wir den Steuerflufl entsprechend umgesetzt. Ist ¢ ein Vorgénger eines Endif-Kommandos
t" und ¢ der Nachfolger von t', dann wurde durch die Transformation [ ¢.NT(0) ]| = t" gesetzt.

Operationen

Die Abbildung von komplexen Operationen ist entweder eine Spezialisierung oder bedeutet
eine Dekomposition der Aktualisierungsmengen der entsprechenden ASM-Regel. In beiden
Féllen kénnen wir ein vordefiniertes Transformationsschema anwenden.

Abbildung von Store
Die Abbildung von Store ist eine Instanz des allgemeinen Transformationsschemas Spezialisie-
rung und wurde schon in Abschnitt 8.2.5 verifiziert.

Elimination von Indeterminismus

Das All-Kommando modelliert eine indeterministische Auswertungsreihenfolge iiber seinen
Elementen. Unser Korrektheitsbegriff fiir Ubersetzungen erlaubt, da das Zielprogramm de-
terministischer ist als das Quellprogramm. Das Zielprogramm mufl nur eine der erlaubten
Zustandsiibergangsfolgen des Quellprogramms implementieren. Daher ist die Festlegung ge-
nau einer erlaubten Ausfiihrungsreihenfolge eine korrekte Ubersetzung indeterministischer
Ausfiihrungsfolgen. Diese Transformation ist auch ein allgemeines Transformationsschema,
siehe Abschnitt 8.2.3.

9.5 Techniken zur Wiederverwendung

Spezifizieren wir eine Quellsprache, dann miissen wir eine Abbildung der Quellsprachkonzepte
in die Sprache AL definieren. Kommt ein Quellsprachkonzept auch in der Bibliothek vor, dann
ist diese Abbildung die Identitdt. Wir werden jedoch nicht jedes gewiinschte Quellsprachkon-
zept in der Bibliothek finden. Allerdings kénnen die Konzepte der Bibliothek zur Definition
neuer Konzepte wiederverwendet werden. Die unterschiedlichen Techniken hierfiir stellen wir
in den néchsten Abschnitten vor.
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9.5.1 Erweiterung und Anpassung von Sprachkonzepten

Oft unterscheidet sich das zu modellierende Konzept nur geringfiigig von einem Konzept,
das schon in der Bibliothek vorhanden ist. Durch Angabe zusidtzlicher Funktionalitdt kann
dann die gewiinschte Semantik beschrieben werden. Einschrdnkungen der statischen Semantik
sind ein Spezialfall hiervon. Alternativ kann die Semantik eines neuen Konzepts auch durch
Komposition existierender Konzepte spezifiziert werden.

Beispiel 9.1 (Interpretation von Integer-Werten als boolesche Werte) In C kénnen
Integer-Werte als boolesche Werte interpretiert werden. Die Vorschrift hierfiir ist einfach. Ist
der Wert gleich Null, dann wird er als false interpretiert, sonst entspricht der Wert true. An-
genommen, diese Semantik von Integer existiert noch nicht in der Bibliothek, dann kann sie
einfach unter Benutzung von Vergleichsoperationen iiber Integer nachgebildet werden. Abbil-
dung 9.16 zeigt den entsprechenden AL-Graphen. Zur Verifikation muf} gezeigt werden, dafl
es eine Simulationsbeziehung zwischen den entsprechend interpretierten C-Integern und den
booleschen Werten aus der Bibliothek gibt. Der Datentyp Bool ist in der Bibliothek enthalten,
weil er Teil von AL ist. O

Int_to Bool ::= IntExpr

Abbildung 9.16: Interpretation von Integer-Werten als boolesche Werte

Die Komposition von Konzepten S und S, wird iiber Beziehungen zwischen Kommandos aus
S und &' spezifiziert, die Steuerflufl oder Datenabhingigkeiten angeben. Diese Beziehungen
driicken sich durch die statischen Funktionen nerttask und data aus. Wir kénnen die Seman-
tik beliebiger konkreter Quellsprachkonzepte durch Zusammenstecken existierender Konzepte
modellieren. Das ist vom theoretischen Standpunkt gegeben, weil AL turingméchtig. Aus der
Sicht des Praktikers garantieren das die Konzepte von AL, die unterschiedlichste Zwischen-
sprachen subsummieren.

9.5.2 Generische Sprachkonzepte

Konzepte konnen allgemeiner wiederverwendet werden, wenn sie moglichst abstrakt definiert
sind und wir nur unterschiedliche Instanzen davon bilden miissen. Das erreichen wir mit Hilfe
generischer Sprachkonzepte, die wir schon in Kapitel 6 kennengelernt haben. Wihrend wir
bisher generische Sprachkonzepte zur Modularisierung der Verifikation genutzt haben und vor
allem daran interessiert waren, die Semantik eines Konzepts so zu spezifizieren, dafl die Se-
mantik der Teilkonzepte generisch ist, kommt nun ein weiteres Kriterium hinzu. Als Konzept
einer Bibliothek sollte ein generisches Sprachkonzept so definiert sein, dafl es von den unter-
schiedlichen Nuancen in unterschiedlichen Sprachen abstrahiert und durch Instantiierung diese
leicht unterschiedlichen Konzepte abgeleitet werden koénnen. Die Entscheidung, was bei der

180



- wivasissiloifl gL 7 ALALALA VAT AL RALEID

Definition eines Konzepts generisch und was daran konkret ist, ist eine Entwurfsentscheidung
und hingt von der Weitsicht und der Erfahrung des Entwerfers ab.

Beispiel 9.2 (Schleife) Unser generisches Konzept While beschreibt bisher eine Pascal-
Schleife. Angenommen das Konzept While ist zusammen mit booleschen Ausdriicken und dem
Datentyp Integer Teil einer Bibliothek von Sprachkonzepten. Die Minimalanforderung fiir die
Schleifenbedingung von While legt fest, dal die Schleifenbedingung eine bin&re Entscheidung
berechnen muf.

Betrachten wir nun eine neue Sprache, die neben booleschen Werten auch Integerwerte als
Schleifenbedingung erlaubt. Integer-Werte werden entsprechend der Semantik in Abb. 9.16 als
boolesche Werte interpretiert. In diesem Fall konnen wir die Spezifikation, sowie die Transfor-
mation von While in AL einfach wiederverwenden, indem wir Integerwerte mit Int_to_Bool als
boolesche Werte uminterpretieren. Abbildung 9.17 veranschaulicht die Situation. Wir haben
dann nur noch die Wohlgeformtheit der Spezifikation zu zeigen, also [ Int_to_Bool(IntExpr) | <5
[ BoolExpr]. &

Bibliothek

C-While ;
While

Int2Bool

/i - /m\

Bool

Abbildung 9.17: Wiederverwendung eines Schleifen-Konzepts

Die Verwendung von generischen Sprachkonzepten mit Minimalanforderungen an ihre Teilkon-
zepte hat neben der besseren Strukturierung von Spezifikationen den zusétzlichen Vorteil, dafl
iiber die Minimalanforderungen das Zusammenstecken von Sprachspezifikationen kontrolliert
werden kann. Bei der Spezifikation mufl nachgewiesen bzw. zugesichert werden, daff Minima-
lanforderungen bei der Instantiierung eingehalten werden, vgl. Kapitel 6.

9.5.3 Parametrisierte Sprachkonzepte

Parametrisierte Sprachkonzepte sind eine spezielle (eingeschrénkte) Variante generischer
Sprachkonzepte. Der Unterschied besteht darin, daf§ die Parameter hier nur noch eine be-
stimmte Ausprigung eines Sprachkonzepts festlegen. Die Wertebereiche der Parameter sind
fest vorgegeben. Die Definition parametrisierter Konzepte hat den Vorteil, dafl eine Trans-
formation in Abhéngigkeit dieser Parameter definiert und symbolisch verifiziert werden kann.
Bei der Instantiierung wird iiberpriift, ob die Parameter innerhalb des erlaubten Wertebereichs
liegen und damit die Instantiierung wohldefiniert ist. Simulationsbeweise zum Nachweis der
Wohlgeformtheit sind iiberfliissig.
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Beispiel 9.3 (Speicher von Maschinensprachen) Der sequentielle und iiber Adressen
zugreifbare Speicher der Zielmaschine kann parametrisiert spezifiziert werden. Dazu werden
fiir jeden Basistyp die Grofle und die erforderliche Ausrichtung von Werten als Parameter
definiert. Zugriff auf Inhalte von Speicherzellen erfolgt in Abhéngigkeit des Typs. Die Spei-
cherabbildung von AL in den Speicher der Zielmaschine kann ebenfalls in Abhéngigkeit dieser
Parameter angegeben und verifiziert werden (Abschnitt 7.4.2). &

Beispiel 9.4 (Integer- und Gleitkommadatentypen) AL definiert unterschiedliche Da-
tentypen fiir Int und Float. Der Integer-Datentyp ist durch die Parameter minint, mazint
und arithmetic beschrieben. Float ist entsprechend dem IEEE-Standard in Abhéingigkeit der
Anzahl der Bits definiert, die zur Darstellung verwendet werden. In beiden Féllen konnen wir
eine Abbildung zwischen unterschiedlichen Ausprigungen des jeweiligen Datentyps definieren.

¢

Beispiel 9.5 (Funktionsaufruf) Unter Wiederverwendungsgesichtspunkten ist die ur-
spriingliche Definition des Funktionsaufrufs nicht allgemein genug. Eine Spezifikation, die
auch noch generisch in der Auswertungsreihenfolge der Parameter ist, wire sinnvoller. Wir
kénnen die Reihenfolge als Relation {iber den Argumenten definieren und haben damit von
unterschiedlichen Auswertungsreihenfolgen abstrahiert. In diesem Fall stellt die Auswertungs-
reihenfolge einen Parameter dar, der eine Eigenschaft {iber Listen beschreibt. &

9.6 Fehlerhafte Verwendung von Konzepten

Fiir das Zusammenstecken einer Sprache besagt die Erfahrung des Ubersetzerbauers bzw.
Sprachdesigners, dafl die unvorsichtige Kombination von bestimmten Sprachkonzepten zu un-
erwiinschten Effekten fithren kann. Die Spezifikation einer Sprache unter Verwendung von
Sprachkonzepten mit Minimalanforderungen an ihre Teilkonzepte beugt dem auf zwei Arten
vor. Der Entwerfer der Sprache ist einerseits gezwungen, die Semantik der Sprachkonzepte
genau anzugeben und mufl zusitzlich die Einhaltung der Minimalanforderungen nachweisen.

Wir haben drei Arten von Fehlern identifiziert.
1. Inkonsistenzen, die sich in der statischen Semantik ausdriicken,
2. Mehrdeutigkeiten in der dynamischen Semantik und

3. Inkonsistenzen in der dynamischen Semantik durch falsche Instantiierung von Teilkon-
zepten.

Fiir die Spezifikation der dynamischen Semantik setzen wir voraus, dafl bestimmte statische
Informationen existieren, die durch statische Funktionen der ASM spezifiziert sind. Definieren
zwei Sprachkonzepte inkonsistente Signaturen fiir den gleichen Funktionsnamen, dann ist die
kombinierte ASM nicht konsistent. In unseren Fallbeispielen fallen die meisten problemati-
schen Kombinationen von Sprachkonzepten in diese erste Problemklasse. Mehrdeutigkeiten in
der dynamischen Semantik konnen nicht als Fehler erkannt werden, da nicht ausgeschlossen
werden kann, dafl sie so intendiert waren. Die dritte Art von Problemen kann mit unserem
Ansatz vermieden werden. Wir stellen die Konsistenz der Sprachspezifikation sicher, indem
nachgewiesen werden muf}, daf} die Teilkonzepte, die verwendet werden, die minimalen Eigen-
schaften haben, die fiir sie angenommen wurden.
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Am Beispiel der Kombination von Uberladung und Generizitiit stellen wir ein Problem der
ersten Klasse vor. Mit der inkorrekten Instantiierung eines generischen Funktionsaufrufs zeigen
wir ein Beispiel aus der dritten Klasse.

9.6.1 Mehrdeutigkeit bei Uberladung und Generizitiit

Wenn wir von Generizitit und Uberladung reden, dann sind das nicht Konzepte einer Sprache
in unserem Sinne, sondern es handelt sich eher um Metakonzepte, von denen unterschiedliche
Sprachkonzepte betroffen sind!. Die Definition von Klassen bzw. von Objekten und Funktionen
wird von ihnen ebenso beeinflufit wie der Methodenaufruf.

Das folgende Beispiel zeigt, da Mehrdeutigkeiten, die durch die Kombination von Uberladung
und Generizitdt in einer Sprache auftreten, sich in einer inkonsistenten statischen Semantik
der Sprache widerspiegeln. Nehmen wir an, dafl eine Sprache die Definition generischer Klassen
mit Minimalanforderungen erlaubt. Dann konnte eine Klasse folgendermaflen aussehen:

class X(P) is

f(x:P) is ... end
f(x:T) is ... end
end
o : X(T)
o.f(t)

X ist eine generische Klasse mit Parameter P, und f ist iiberladen definiert. Das Problem
tritt bei der Instantiierung der Klasse X auf. Zu dem Bezeichner f in o existieren nach der
Instantiierung mit dem Typ 7" zwei unterschiedliche Definitionen mit gleicher Schnittstelle. An
der Aufrufstelle o.f kann anhand des Typs von f nicht entschieden werden, welche Funktion
aufgerufen werden soll. Bei der formalen Spezifikation der dynamischen Semantik wird das
Problem dann greifbar. Die Semantik des Funktionsaufrufs ist durch das Call-Kommando
definiert.

if Call(ct) then
ct := firsttask(ct.zd)

caller(reclevel + 1) := ct
reclevel := reclevel + 1
endif

Durch die ASM-Funktion firsttask wird das erste Kommando der aufzurufenden Funktion
identifiziert. Im imperativen Fall und bei dem im Anhang beschriebenen Funktionsaufruf ist
firsttask Teil der statischen Semantik und wird bei der semantischen Analyse initialisiert.
Wiren nun Programme erlaubt, die zwei Funktionen mit der gleichen Schnittstelle haben,
dann ist die statische Semantik des Funktionsaufrufs verletzt, weil dort erwartet wird, dafl
firsttask eine Funktion im mathematischen Sinne ist. Definieren wir dagegen firsttask in der
semantischen Analyse als Relation, dann ist die Spezifikation der Sprache nur dann mathe-
matisch konsistent, wenn in der dynamischen Semantik auch vorgesehen ist, daf firsttask die
Eigenschaften einer Relation haben kann. Das heifit, bei der Verwendung von firsttask zum
Aufruf einer Funktion kénnte es mehrere Ergebnisse geben, die explizit unterschieden werden
miissen. Im Funktionsaufruf von AL wird firsttask als Funktion verwendet. Wiirde firsttask

1) Das gleiche gilt auch fiir Polymorphie.
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bei der Spezifikation eines anderen Konzepts als Relation verwendet, dann ist die Spezifikati-
on insgesamt inkonsistent, weil die kombinierte statische Semantik der Sprachkonzepte nicht
konsistent ist.

9.6.2 Fehlerhafte Instantiierung

Angenommen wir haben in unserer Bibliothek einen generisch definierten Funktionsaufruf, der
die Berechnung seiner Argumente mit fester Auswertungsreihenfolge definiert. Die Minima-
lanforderung fiir die Argumentauswertung ist durch die Montage in Abb. 9.18 beschrieben.
Die statische Semantik der Minimalanforderung ist iiber den Typ von Arguments abhingig
von der Definition der aufgerufenen Funktion. Der Funktionsaufruf einer konkreten Sprache,
der mit Hilfe dieses generischen Konzepts spezifiziert werden soll, definiert eine Argumentliste
Arguments gg mit beliebiger Auswertungsreihenfolge. Fiir eine wohldefinierte Instantiierung
mufl nun entsprechend Abschnitt 6.4.1 nachgewiesen werden, dafl der eingesetzte Parame-
ter das beobachtbare Verhalten der Minimalanforderung simuliert. Wir miissen die Simulati-
onsbeziehung fiir alle Berechnungsfolgen von [ Arguments s ] nachweisen. Das ist jedoch nur
moglich fiir Argumentlisten der Linge < 1. In den anderen Fillen kann man leicht einen
Widerspruchsbeweis fiihren. Da Arguments ¢ eine beliebige Reihenfolge bei der Berechnung
der Argumente erlaubt, wihlt man e : Expr[s],i > 0 als initiales Kommando von Arguments ,q
(Arguments gg.initial = e). Die Simulationsbeziehung zu der Minimalanforderung Arguments
kann nicht gezeigt werden, weil dort Arguments.initial = Expr[0] gilt. Arguments ;¢ erfiillt da-
mit nicht die Anforderung (A) aus Definition 6.11 und ist dementsprechend keine wohlgeformte
Instanz.

Arguments ::= Expr¥

LIST

source
— — dest — T

[Exer Tz~ Coadstrucdyy 7~ CAssign

do forall i: (0 < i < | Expr* |)
Exprl[i].type := fst(Arguments.type[i])
LoadStruct[i].source := Arguments.source
LoadStruct[i].selector := snd(Arguments.type[i])
enddo

Expr:
choose v € Value with v.type = Expr.type
Expr.value := v
endchoose
ct :=ct.NT

Abbildung 9.18: Berechnung von Funktionsargumenten mit fester Auswertungsreihenfolge

9.7 Zusammenfassung
Die Wiederverwendung von Sprachkonzepten aus unserer Bibliothek macht die Konstruktion

von korrekten Ubersetzern praktikabel. Sowohl die Spezifikation von Sprachen wird vereinfacht
als auch der Verifikationsaufwand wird durch Wiederverwendung korrekter Transformationen

184



gL fiiifiivifiitfiyatio

reduziert. Wir haben in diesem Kapitel eine Bibliothek imperativer Sprachkonzepte zusam-
men mit korrekten Ubersetzungen vorgestellt. In der Bibliothek sind die iiblichen imperativen
Sprachkonzepte, wie Reihungen und Verbunde mit Werte- und Referenzsemantik, bedingte
Anweisung, Zuweisung, While- und For-Schleife sowie Funktionen mit unterschiedlichen Pa-
rameterarten enthalten. Beim Entwurf der Bibliothek haben wir uns bekannte Auspriagungen
imperativer Konzepte beriicksichtigt. Die Bibliothek ist daher zur Spezifikation und Trans-
formation von PASCAL- bzw. MODULA-dhnlichen Sprachen geeignet, kann aber auch fiir die
imperativen Teile objektorientierter Sprachen wie JAVA oder SATHER-K eingesetzt werden.

Wir konnen auch objektorientierte Sprachkonzepte modellieren und iibersetzen. Allerdings ist
der Aufwand hoher, da objektorientierte Konzepte bisher nicht durch die Bibliothek unter-
stiitzt werden. Allgemein gilt, da} Sprachkonzepte, die nicht in der Bibliothek vorhanden sind,
vom Entwerfer ,von Hand“ spezifiziert werden miissen. Zur Vereinfachung dieser Aufgabe
haben wir Techniken zur Wiederverwendung vorgestellt. Wir nutzen dabei aus, da} Sprach-
konzepte generisch bzw. mit festen Parametern definiert werden kénnen. Da die Sprache AL
Teil der Bibliothek ist, kann die Spezifikation beliebiger Programmiersprachen durch die Bi-
bliothek unterstiitzt werden. Die Definition von Minimalanforderungen fiir die Teilkonzepte
eines Sprachkonzepts strukturiert die Verifikation der Ubersetzung und macht existierende
Abhiingigkeiten vom Kontext explizit, die bei der Verifikation der Ubersetzung beachtet wer-
den miissen. Gleichzeitig sind generisch definierte Sprachkonzepte mit Minimalanforderungen
allgemeiner verwendbar, weil nur die Details der Teilkonzepte festgelegt werden, die fiir die
Gesamtsemantik des Sprachkonzepts relevant sind. Es konnen alle konkreten Sprachkonzepte
eingesteckt werden, die die Minimalanforderungen erfiillen. Die Einhaltung der Minimalanfor-
derungen stellt die Wohlgeformtheit der Sprachspezifikation sicher.

Sprachkonzepte konnen natiirlich nicht beliebig kombiniert werden, da es Abhéngigkeiten gibt
und Eigenschaften von Sprachkonzepten sich gegenseitig ausschlieSen. Unsere Untersuchung
von Semantikspezifikationen hat gezeigt, dafl Probleme bei der Kombination von Sprachkon-
zepten hiufig die statische Semantik betreffen. Ein Beispiel hierfiir sind mehrdeutige Definitio-
nen fiir Funktions- oder Variablennamen, die nicht aufgelost werden kénnen. Eine fehlerhafte
Spezifikation der statischen Semantik kann anhand der attributierten Grammatik erkannt
werden, die die statische Semantik definiert. Existieren ungeloste Abhéngigkeiten zwischen
Attributen, dann kann keine Traversierungsstrategie abgeleitet werden, unterschiedliche Defi-
nitionen eines Attributnamens bedeuten, dal die Anforderungen von Sprachkonzepten an die
statische Semantik widerspriichlich sind, und zu Attributen gibt es keine Definition, wenn die
statische Semantik unterspezifiziert ist. Ist eine Sprachspezifikation nicht wohlgeformt, dann
paBlt die Instantiierung eines Sprachkonzepts nicht zu den Anforderungen an die Teilkonzep-
te und daher ist die resultierende Semantik nicht korrekt. Die Wohlgeformtheit ist also eine
Eigenschaft zur Kontrolle einer Sprachspezifikation. Eine Unterspezifikation der dynamischen
Semantik kann zu Mehrdeutigkeiten fiihren, bei denen nicht unterschieden werden kann, ob
dies ein Fehler oder vom Entwerfer intendiert ist. Fiir die Ubersetzung stellt dieser Fall kein
Problem dar, da fiir die Korrektheit einer Ubersetzung die Semantik exakt so (modulo In-
determinismus und Ressourcenbeschrinkungen) abgebildet wird, inklusive Mehrdeutigkeiten,
wie sie spezifiziert wurde.
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Implementierung

Bisher haben wir uns nur mit der Spezifikation der Ubersetzung und deren Korrektheit
beschiftigt. In diesem Kapitel stellen wir die Umsetzung des Ubersetzungskalkiils in ei-
ne objektorientierte Bibliothek vor. Diese Bibliothek stellt Klassen zur Reprisentation von
Sprachkonzepten (der Syntax des Kalkiils) zur Verfiigung und bietet Methoden bzw. Algo-
rithmen zur Implementierungen der Transformation dieser Sprachkonzepte (der Regeln des
Kalkiils) an. Die Implementierung modelliert auch semantische Eigenschaften. Untertypsbe-
ziehungen zeigen Simulationen und generische Parameter mit Typschranken codieren die Se-
mantik von Teilkonzepten und Minimalanforderungen. Diese Modellierung versetzt uns in die
Lage, das Typsystem der Implementierungssprache zur Konsistenzpriifung von Sprachspezifi-
kationen einzusetzen.

Zusétzlich geben wir eine Korrektheitsdefinition fiir die Implementierung einer Transformati-
on an, benennen Transformationen deren Korrektheit mittels Programmpriifung zugesichert
werden kann und zeigen, wie Standarddatentypen (z.B. die Definitionstabelle) in die Imple-
mentierung integriert sind. An den jeweiligen Stellen gehen wir auf Abstraktionsméglichkeiten
ein und weisen auf Entwurfsentscheidungen hin.

Der Aufwand fiir die Verifikation der Implementierung sprengt den Rahmen dieser Arbeit.
Nach der Definition von Vor- und Nachbedingungen ist die Programmuverifikation eine Fleif3-
arbeit, die keinen neuen Erkenntnisgewinn bedeutet.

10.1 Ein objektorientiertes Implementierungsschema

Eine Sprache ist durch ihre abstrakte Syntax représentiert. Die Knotentypen entsprechen
Sprachkonzepten. Sie werden durch Klassen beschrieben. Die Spezifikation der Sprachsemantik
legt die abstrakte Syntax fest und definiert damit welche Klassen zur Reprisentation bendtigt
werden. Programme der Sprache sind durch attributierte Strukturbdume représentiert. In der
Implementierung sind Programme durch entsprechende Objektstrukturen dargestellt, die sich
durch Instantiierung der Klassen fiir Knotentypen der abstrakten Syntax ableiten. Transfor-
mationen bauen diese Objektstrukturen um.

10.1.1 Sprachkonzepte

Sprachkonzepte bzw. Typen der abstrakten Syntax werden nach dem gleichen Schema imple-
mentiert.

Sei G = (N, T,P,Z) die kontextfreie Grammatik, welche die abstrakte Syntax beschreibt.
Dann werden fiir allen € N und ¢ € T Klassen definiert. Sei NV ::= N;|N3| ... eine Produktion
in P und N; — X; ... X} dann implementieren wir die entsprechende Klasse folgendermafien:

class AST_N_i like N is
—— ASM: :semantics( ... );
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x_1 : X_1;

x_k : X_k;
create (y_1:X_1, ... y_k:X_k) : N_i is ... end;

define(context: PROCID; next: ARRAY[*]($TASK); out i, t: $TASK) is

end
end

e create erzeugt einen AST-Knoten n vom Typ N, die Attribute x; ...z, werden von den
entsprechenden Klassen der X; definiert und sind Kinder von n. Sie werden von create
initialisiert.

e define beschreibt die Abbildung des Sprachkonzepts in einen AL-Term und ist damit

unter Umsténden die Spezifikation der Semantik, aber auf jeden Fall die Implementierung
der Transformation.

e ASM: :semantics beschreibt die dynamische Semantik von N; in Form einer generischen
abstrakten Zustandsmaschine. Fiir die Implementierung selbst wird diese Beschreibung
nicht benotigt, sehr wohl aber fiir die Verifikation.

e like driickt eine Untertypsbeziehung aus, out besagt, dal ein Parameter ein Ausgabe-
parameter ist. $Typ beschreibt einen abstrakten Typ.

Die Attribute einer Klasse ergeben sich aus der attributierten Grammatik, die die statische
Semantik beschreibt. Aus Effizienzgriinden wird die Typinformation iiblicherweise iiber eine
Definitionstabelle verwaltet tritt dann nicht in Form von Attributen einer Klasse auf.

Die Spezifikation fiir N ist vollstindig, wenn semantics und define fiir alle Unterklassen und
Alternativen angegeben sind.

Benutzen wir ein Werkzeug wie z. B. GEM-MEX, dann definiert dieses Werkzeug fiir jede Regel
der abstrakten Syntax die Abbildung in die Klassenstruktur. Unser Ziel ist, daf} alle Konzepte
einer Sprache durch die Bibliothek unterstiitzt werden, so dafl bei der Spezifikation nur noch
eine 1:1-Abbildung der Quellsprache in AL-Konzepte angegeben werden muf.

10.1.2 Implementierung von AL

Die semantischen Konzepte aus AL werden entsprechend unserem Implementierungsschema
auf Klassen abgebildet. Allerdings sind diese Klassen, abgesehen von den parametrisierten
Datentypen, konkret definiert. Das ist einleuchtend, da die Semantik der Kernsprache AL fix
ist. Kommandos haben bestimmte Eigenschaften. Sie haben einen statischen Typ aus dem
Typsystem von AL, eine Menge von Nachfolgern und auf jeden Fall auch eine Menge von
Datenabhéngigkeiten. Steuer- und Datenflulabhingigkeiten sind in der Semantik durch die
Funktionen

nexttask: Task x N — Task
data: N x Task — Task

beschrieben. Sie werden als eine Reihung von Kommandos implementiert.

Die Methode transform bildet einen Kommando-Knoten in eine Zwischensprachdarstellung
ab bzw. initiiert die Abbildung eines Teilgraphen. Das ist die konsequente Fortfiihrung der
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Semantikdefinition, nur werden dieses Mal A L-Kommandos in Termen der Semantik der Zwi-
schensprache definiert.

abstract class TASK IS
statictype : $AL_TYPE;
nexttask : ARRAY[*] ($TASK) ;
data : ARRAY[*] ($TASK);
initial, terminal : $TASK;

transform : $MIS_TERM IS ... end;
end; -- class TASK

10.1.3 Abstraktion von Sprachkonzepten

Mit dem in Abschnitt 10.1.1 vorgestellten Schema lassen sich alle Konzepte einer Sprache
beschreiben. Nimmt man fiir jede Sprache die exakten Konstrukte in die Bibliothek auf, dann
hétte man zumindest Abbildungen der Sprachen wiederverwendbar gemacht. Definieren wir
Sprachkonzepte jedoch generisch, konnen sie zur Definition unterschiedlicher Sprachen verwen-
det werden, und gleichzeitig sind lokale Korrektheitsbeweise von Transformationen méglich.
Generische Sprachkonzepte werden direkt in generische Klassen abgebildet. Typschranken de-
finieren Einschrankungen an die Parameter.

Beispiel 10.1 Sei eine Schleife so definiert, dafl die Schleifenbedingung und der Schleifen-
rumpf generische Parameter sind, deren Minimalanforderungen durch Typschranken vorgege-
ben sind. Eine mogliche Implementierung wére dann

class Task_WHILE [ E < Min_EXPR(BOOL), S < STATS ] is like TASK

expr : E;

stats : S;

nexttask: ARRAY[*] ($TASK);

initial: SET($TASK);

terminal : $TASK;

inrange: ARRAY[*] (BOOL);

create (e: E, s: S) : Task_WHILE is
result := new Task_WHILE [ E, S ]
result.expr:=e;
result.stats:=s;
o:=new ONE (nexttask);
o.condition_task:=e.terminal;
o.inrange[1] :=true;
o.nexttask[0] :=nexttask[0],
o.nexttask[1] :=s.initial;
s.initial .key:=true;

result.initial := e.initial;
result.terminal:= o
end

end

Eine Schleife einer anderen Quellsprache kann dann unter Benutzung von Task_While mit
einer konkreten Instantiierung von E und S, unter Einhaltung der Typschranken, definiert
werden.

Angenommen wir wollen eine Schleife fiir eine C-&hnliche Sprache definieren, die ganze Zah-
len als Schleifenbedingung akzeptiert, dann wiirden wir zusétzlich einen Umwickler (engl.:
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wrapper) benutzen, der die folgende Interpretation von ganzen Zahlen als boolesche Werte
definiert:

1#£0 — true
1=0 — false
Die Semantik der Schleife bleibt davon unbeeinflufit.

class Task_INT_TO_BOOL [ I < Min_EXPR(INT) ] is like EXPR(BOOL)
expr : I;
nexttask: ARRAY[*] ($TASK);
initial: SET($TASK);
terminal : $TASK;
create (e: I) : Task_INT_TO_BOOL is
result := new Task_INT_TO_BOOL [ I ]
result.expr:=e;
i := new NEQ(INT) (nexttask);
i.left := e.terminal;
i.right := new INT::0;
result.terminal := i;
result.initial := e.initial;
end
end

Die Definition der C-Schleife unter Benutzung von Task_While sieht dann folgendermaflen
aus:

class AST_C_WHILE is like C_STAT
expr : C_EXPR;
stats : C_STATS;
create (e: C_EXPR,s: C_STATS) : C_WHILE is ... ;
ASM: :semantics;
define(in nexttask:ARRAY[*] ($TASK); out initial:SET($TASK); terminal:$TASK) is

task_expression := expr.define(nexttask, e_initial, e_terminal);
task_wrapper := new Task_INT_TO_BOOL [ Task_EXPR(INT) ] (task_expression);
task_stats := stats.define(task_expression, s_initial, s_terminal)
task_while := new Task_WHILE [ INT_TO_BOOL [ Task_EXPR(INT) ], Task_STATS ]
( task_wrapper, task_stats );

terminal := task_while.terminal;
initial := task_while.initial;

end

end

wobei C_EXPR auf Task_EXPR(INT) und C_STATS auf Task_Stats abgebildet werden. Die
Abbildungen 7.8, 9.16 und 9.17 veranschaulichen den Sachverhalt. &

10.1.4 Transformationen
Wir haben unterschiedliche Arten von Ubersetzungsschritten.

1. Die Transformation eines Sprachkonzepts ist durch Graphersetzungsregeln spezifiziert
und wird durch eine Methode der entsprechenden AST-Klasse implementiert. Diese Me-
thode baut auf den Transformationen der Teilkonzepte auf und definiert die Reihenfolge
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der Transformationen. Die Implementierung wird gegeniiber der Spezifikation verifiziert.
Sie baut die Objektstruktur (den Programmgraphen) um, welche ein konkretes Pro-
gramm reprisentiert. Dabei kénnen neue Objekte (Ecken) eingefiihrt und existierende
Objekte geloscht werden. Zusitzlich kénnen Daten- und Steuerfluabhéngigkeiten (Kan-
ten) hinzugefiigt oder weggenommen werden.

2. Die Abbildung des Speicherzustands (siehe Abschnitt 7.4.2) ist eine Transformation der
zweiten Art von Ubersetzungen. Bei der Spezifikation haben wir keine konkrete Abbil-
dungsfunktion angegeben, sondern nur bestimmte Eigenschaften der Ergebnisse dieser
Funktion gefordert. Diese Eigenschaften mufl auch das Resultat der Implementierung
erfiillen. Anstatt nun nachzuweisen, dafl ein konkreter Algorithmus diese Eigenschaf-
ten an das Ergebnis zusichert, verwenden wir den Programmpriifungsansatz (GOERIGK
ET AL., 1998a). Das fiihrt zu einer zweistufigen Implementierung. Der Algorithmus wird
unverifiziert implementiert. Zusitzlich wird jedoch ein Uberpriifer fiir das Ergebnis im-
plementiert. Im Beispiel der Adrefabbildung iiberpriifen wir bestimmte Eigenschaften
der erzeugten Adressen (Eindeutigkeit, Ausrichtung, Uberlappungsfreiheit). Der Uber-
priifer ist mit der Ausrichtung und den Gréflen von Grundtypen parametrisiert.

3. Die letzte Klasse von Transformation betrifft die Abbildung von Basisdatentypen. Diese
Transformationen sind zwar in Abhéngigkeit von Parametern der Quelle und des Ziels
implementiert, konnen aber unabhéngig definiert werden. Sie werden einmal symbolisch
fiir beliebige Parameter als korrekt nachgewiesen. Fiir den Integerdatentyp sind die Pa-
rameter z. B. Minimum, Maximum und Arithmetik.

10.1.5 Hilfsdatenstrukturen

Statische Funktionen der Semantik beschreiben Informationen, die sowohl zur abstrakten In-
terpretation eines Programms als auch zur Transformation benutzt werden. Dazu gehort z. B.
Typinformation. Diese Information ist Teil des Initialzustands der ASM und wird wihrend der
semantischen Analyse berechnet. In AL gilt, daf} alle Informationen direkt in dem Programm-
graphen dargestellt sind bzw. als Attribute in den Ecken des Graphen gespeichert werden. Da-
her ist es naheliegend diese Information als Attribute der Knotenobjekte zu implementieren.
Allerdings kann man sich auch eine effizientere Implementierung dieser statischen Information
in Form einer Typ- und/oder Definitionstabelle vorstellen. In diesem Fall muf§ die Implemen-
tierung sicherstellen, dafl Anfragen mit bestimmten Parametern das gleiche Ergebnis liefern,
wie der direkte Attributzugriff innerhalb eines Objekts.

10.2 TImplementierungskorrektheit

Zum Nachweis der Korrektheit einer Implementierung verwenden wir zwei unterschiedliche
Anséitze. Wir verifizieren die Implementierung von Ersetzungsregeln mit den bekannten Pro-
grammverifikationstechniken nach Hoare und Dijkstra. Dazu leiten wir aus der linken Seite ei-
ner Ersetzungsregel eine Vorbedingung fiir die Transformation ab, die rechte Seite definiert die
Nachbedingung. Diese Vor- und Nachbedingung iibertragen wir auf die Implementierung und
beweisen, mit Hilfe eines Verifikationskalkiils der Implementierungssprache, die Uberfiihrung
der Vor- in die Nachbedingung. Ist die Verifikation eines Uberpriifers fiir das Resultat eines
Ubersetzungsschrittes einfacher durchzufiihren als die Verifikation der Transformationsmetho-
de, dann koénnen wir alternativ die Korrektheit der Implementierung durch Programmpriifung
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sicherstellen. Das hat den Vorteil, dal Implementierungen von Transformationen auch unveri-
fiziert generiert und sogar ausgetauscht werden kénnen, ohne die Korrektheit des Systems zu
gefihrden.

Das Zusammenfiigen der Ubersetzung ergibt sich durch das induktive Zusammenspiel von
define bzw. transform Methoden. Die Korrektheit der Implementierung ergibt sich wie-
der induktiv aus lokalen Korrektheitseigenschaften, da jede Transformation auf der lokalen
Korrektheit der Teiltransformationen aufbaut. Im letzten Schritt (Program ::= ...) wird die
Simulationsbeziehung fiir komplette Programme nachgewiesen.

Ein Vorteil der Verwendung einer OO-Sprache mit beschrinkter Generizitét ist, dafl wir das
Typsystem der Implementierungssprache zur Uberpriifung von Sprachspezifikationen einsetzen
kénnen. Sind die Instantiierungen korrekt und werden die Typschranken eingehalten, dann ist
die Sprachspezifikation konsistent.

10.2.1 Korrektheit durch Programmverifikation

Die Sperzifikation einer Transformation ist durch eine Graphersetzungsregel bzw. durch eine
Termersetzungsregel angegeben. Die linke und die rechte Seite einer Ersetzungsregel definie-
ren die Vor- und Nachbedingung der Ersetzung. Beide Bedingungen sind Prédikate {iber Pro-
grammgraphen, deren Ecken Kommandos und deren Kanten Daten- und Steuerfluflabhéngig-
keiten sind. Die Vorbedingung P wird durch Ausfithrung der Termersetzungsregel in die Nach-
bedingung () iiberfiihrt. Genauer beschreibt die linke Seite einen Ausschnitt aus einem Gra-
phen, der in einen Teilgraphen umgebaut wird, der durch die rechte Seite beschrieben ist.

{ P(Galt) } L= { Q(Gneu) }

Unser Implementierungsschema aus dem vorigen Abschnitt definiert einen Isomorphismus Z
von Kommandographen auf Objektstrukturen. Wir bilden:

e Kommandosorten auf Klassen,
e Kommandos einer Sorte auf Objekte der entsprechenden Klasse,

Kanten auf Attribute und

andere statische Information, wie z. B. Typinformation, ebenfalls auf Attribute
ab.

Sei ein Graph durch die Eckenmenge V' und Relationen data(N, V, V) und nezttask(N, V, V)
iiber dieser Knotenmenge beschrieben, dann sind P(Ggy;) und Q(Ghre,) Pridikate iiber Re-
lationen. Die Vor- und Nachbedingung fiir die Implementierung sind Prédikate iiber dem
isomorphen Bild des Graphen, wobei die Klassenattribute data und nezttask die Relationen
gleichen Namens représentieren. Damit 148t sich jedoch sofort eine isomorphe Abbildung Z auf
den Vor- und Nachbedingungen P und @ ableiten und wir erhalten die Formeln Z(P(G ,;)) und
Z(Q(Gpeu)). Diese Formeln beschreiben Aussagen iiber den Objekten und ihren Attributen,
die den Programmgraphen in der Implementierung représentieren.
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Sei nun transform eine Implementierung der Ersetzungsregel [ — r iiber den Objektstruktu-
ren Z(Gay) und Z(Gpey ), dann haben wir die folgende Beziehungen zu zeigen.

{P(Gan)} L= {Q(Greu) }
I]I ]II
G

{Z(P(Gay))} transform {Z(Q(Gprew))}

10.2.2 Korrektheit durch Resultatspriifung

Wir betrachten ein Programm 7 mit Eingabe z und Ausgabe y. Sei P(x) eine Vorbedingung
von 7 und Q(z,y) eine Nachbedingung. Das Programm 7 ist genau dann partiell korrekt,
wenn fiir alle z, die P(z) erfiillen, 7 entweder z zuriickweist oder eine Ausgabe y berechnet
fiir die Q(z, y) gilt. In Hoare-Notation wiirde man {P(z)} y := 7(z) {Q(z,y)} schreiben. Die
Idee zur Programmpriifung wird durch die folgende Funktion 7’ beschrieben:

w’(x : T): T’ is
y :=mw(z);
if prife, (z,y) then return y;
else Error
endif
end

Die boolesche Funktion prife, muf die Nachbedingung () implizieren. 7 und prife, diirfen die
Eingabe nicht verindern, miissen also seiteneffektfrei sein. Die Funktion 7' implementiert eine
Art Bootstrapping-Ansatz, um partiell korrekte Programme zu erzeugen. Wir erlauben, dafl
Ergebnisse zuriickgewiesen werden, obwohl sie korrekt sind. Das geschieht genau dann, wenn
der Resultatspriifer die Korrektheit eines Ergebnisses nicht verifizieren kann. Die Anwendung
dieser Technik ist sinnvoll, wenn die Verifikation der Funktion prife,_ sehr viel einfacher oder
weniger aufwendig ist, als die Verifikation von 7. Eine ausfiihrlichere Darstellung dieses Ansat-
zes zur Implementierungsverifikation gibt (GOERIGK ET AL., 1998a). In (HEBERLE ET AL.,
1999) bzw. GAUL ET AL. (1999) sind Anwendungen fiir die Analyse- und die Codeerzeugung
beschrieben. (DOLD und VIALARD, 1999) beschreibt den formale Nachweis der Korrektheit
der Codeerzeugung mit PVS.

Beispiel 10.2 (Speicherabbildung) Die Speicherabbildung wurde in Abschnitt 7.4.2 durch
die Angabe von Eigenschaften spezifiziert, die hinreichend fiir die wir zum Nachweis der Kor-
rektheit der Abbildung bendtigt haben.

Die Implementierung besteht dann aus zwei Teilen:
1. Der Implementierung der Speicherabbildung und

2. einer Routine, die die geforderten Eigenschaften des Ergebnisses der Speicherabbildung
iiberpriift.

Wihrend die Speicherabbildung nicht verifiziert werden muf), wird die Korrektheit des Uber-
priifers durch Programmverifikation nachgewiesen. Die Vor- und Nachbedingungen an den
Uberpriifer sind durch die Eigenschaften der Speicherabbildung definiert. Alle Relativadressen
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eines Programms werden auf Eindeutigkeit, Uberlappungsfreiheit und korrekte Ausrichtung
iiberpriift. &

Die Anwendung von Programmpriifung hat neben der einfacheren Programmverifikation noch
weitere Vorteile. Einerseits kénnen Implementierungen ausgetauscht werden, andererseits
kénnen diese Implementierungen unverifiziert generiert und sogar in einer anderen Imple-
mentierungssprache erstellt werden.

10.3 Zusammenfassung

In diesem Kapitel haben wir ein objektorientiertes Implementierungsschema fiir unseren Uber-
setzungskalkiil vorgestellt. Wir haben dabei semantische Eigenschaften direkt in Konzepte
der Implementierungssprache umgesetzt. Zum Beispiel wird die Kapselung von Teilkonzep-
ten durch Generizitdt implementiert und Simulationsbeziehungen driicken sich durch Unter-
typsbeziehungen aus. Bestimmte Eigenschaften der Implementierungssprache vereinfachen die
Umsetzung der Spezifikation in ein konkretes Programm. Aus diesem Grund haben wir auch
die Sprache Sather-K gewéhlt, da sie die bendtigten objektorientierten Konzepte unterstiitzt,
wiahrend z. B. JAVA in der Standardversion keine Generizitdt kennt. Ein weiterer Vorteil der
objektorientierten Implementierungssprache ist, dafl wir existierende Arbeiten zur korrekten
Konstruktion von Klassen-Bibliotheken fiir unsere Verifikationszwecke ausnutzen konnten.

Jede Implementierung von neuen Transformationen muf gegeniiber der Spezifikation verifiziert
werden. Dafiir mufl man den miihseligen Prozefl der Programmverifikation mit den bekannten
Techniken von Hoare und Dijkstra in Kauf nehmen. Eine Erleichterung schafft in bestimm-
ten Fillen die Technik der Programmpriifung, die wir fiir die Speicherabbildung anwenden.
Wir nutzen dabei aus, daB die Uberpriifung des Ergebnisses eines Algorithmus einfacher zu
verifizieren ist als der unter Umsténden hoch komplexe Algorithmus, der dieses Ergebnis er-
zeugt hat. Dieser Ansatz gibt uns auch die Freiheit unterschiedliche Implementierungen bzw.
unterschiedliche Algorithmen zur Losung eines Problems einzusetzen.

Die Struktur der erzeugten Ubersetzer ist vergleichbar mit der Struktur von Ubersetzern, die
objektorientiert entworfen und implementiert wurden wie z.B. die Ubersetzer fir SATHER
(STOUTAMIRE und OMOHUNDRO, 1996), P1zzA (ODERSKY und WADLER, 1997) und GENE-
RICJAVA (BRACHA ET AL., 1998).

194



Zusammenfassung und
Ausblick

In dieser Arbeit haben wir einen Rahmen zur Konstruktion von korrekten Ubersetzern vorge-
stellt, die reale imperative Programmiersprachen, wie PASCAL oder ANSI-C, in maschinen-
nahe Zwischensprachen iibersetzen.

11.1 Einordnung und Ergebnisse der Arbeit

Die Transformation der Quell- in die Zielsprachsemantik stellt den zentralen Ubersetzungs-
schritt in einem Ubersetzer dar. Dort findet der Ubergang von der semantischen Welt der
Quellsprache in die semantische Welt der Zielmaschine statt. Daher bestimmt die Transfor-
mationsphase auch die Aufgaben der Analyse- und der Codeerzeugungsphase. Aufgrund der
Unterschiedlichkeit der Aufgaben der einzelnen Phasen kommen unterschiedliche Beweisme-
thoden bei der Verifikation zum Einsatz. In der Analysephase werden Programmtexte auf die
abstrakte Struktur abgebildet, die die Semantik reprisentiert. Einem Programmtext selbst ist
keine Semantik zugeordnet, daher kann dieser Schritt nicht verifiziert werden. Die Korrektheit
wird durch Uberpriifung des Resultats der Analyse sichergestellt. In der Codeerzeugungsphase
findet ebenfalls kein Wechsel der semantischen Welt statt, und die Korrektheit kann ebenfalls
durch die verifizierte Uberpriifung der Resultate garantiert werden. Die Verifikation der Trans-
formation wird mit Simulationsbeweisen gegeniiber der Quell- und Zwischensprachsemantik
durchgefiihrt. Die Definition dieser Semantik ist an die abstrakte Syntax gekniipft. Jedem
wohlgeformten abstrakten Strukturbaum wird durch Angabe eines abstrakten Interpretierers
eine operationelle Semantik zugeordnet. Statische Informationen, die fiir die Interpretation
benotigt werden, miissen in der semantischen Analyse berechnet werden.

Wir haben gezeigt, dafl die Semantikspezifikation imperativer Programmiersprachen generali-
siert werden kann, weil die semantischen Kernelemente dieser Sprachen sprachunabhéingig sind.
Diese Generalisierung resultiert in einer Spezifikationssprache fiir operationelle Semantik, die
wir in Kapitel 5 beschrieben haben und die wir zur Wiederverwendung von Sprachspezifika-
tionen und korrekten Ubersetzungen ausnutzen.

Die strukturelle Definition einer operationellen Programmiersprachsemantik und unsere Tech-
nik zum modularen Korrektheitsnachweis von Ubersetzungen haben wir in den Kapiteln 6 und
7 dargelegt. Dort haben wir auch Konsistenzbedingungen in Form von Minimalanforderungen
an Sprachkonzepte eingefiihrt, mit denen eine Sprachspezifikation auf Widerspruchsfreiheit
gepriift werden kann.

Wir haben Transformationsschemata identifiziert und verifiziert, die in jedem Ubersetzer vor-
kommen und die zur Definition neuer korrekter Transformationen wiederverwendet werden
konnen (Kapitel 8). Damit reduzieren sich die Beweisverpflichtungen bei der Definition neuer
Transformation auf ein Minimum. Man hat nur zu zeigen, daf} es sich bei der neuen Transfor-
mation um die Instanz eines bekannten Schemas handelt.

Zusitzlich haben wir Anforderungen definiert und semantisch begriindet, unter denen die
Semantik einer Programmiersprache aus einer Bibliothek wiederverwendbarer Komponenten
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zusammengesetzt werden kann. Die semantischen Konzepte der Bibliothek und die Techniken
zur Komposition haben wir in Kapitel 9 angegeben. Mit Hilfe der Bibliothek ist es md&glich,
(verifizierte) Transformationen semantischer Konzepte wiederzuverwenden und so die Trans-
formationsphase zu erzeugen. Mit unserem Ansatz wird die Transformationsphase von Uber-
setzern wiederverwendbar, was nicht nur fiir die Konstruktion verifizierter, sondern auch fiir
die Konstruktion unverifizierter Ubersetzer ein Fortschritt ist.

Im Rahmen des Gesamtprojekts der Arbeit wird eine verifizierte Implementierung der Spezi-
fikationsbibliothek erzeugt. In der Fallstudie wird damit ein korrekter Ubersetzer erzeugt, der
eine PAscAL-dhnliche Quellsprache in Maschinencode der DEC-Alpha iibersetzt.

Wir haben mit unserem Rahmen alle Anforderungen zur Konstruktion von realistischen und
verifiziert implementierten Ubersetzern erfiillt, die wir am Anfang der Arbeit identifiziert
hatten. Die Semantik der Quell- und der Zwischensprachen ist operationell und im gleichen
formalen Rahmen spezifiziert. Die Spezifikation der Semantik und die Verifikation von Trans-
formationen sind modular und kénnen wiederverwendet werden. Sogar die maschinelle Uber-
priifung von Beweisen durch PVS ist moglich. Mit der operationellen Semantik und einem
geeigneten Korrektheitsbegriff konnen wir Optimierungen angeben und verifizieren. Da auch
die Zwischensprachen frei und passend zur verwendeten Codeerzeugungstechnik bzw. zur Ziel-
maschine gewihlt werden kénnen, haben wir alle Voraussetzungen erfiillt, um effizienten Ma-
schinencode zu erzeugen.

11.2 Ausblick und zukiinftige Arbeiten

Die zukiinftigen Arbeiten sollen einerseits die Anwendung unseres Ansatzes weiter vereinfachen
und andererseits das Anwendungsspektrum vergréflern.

Die Bibliothek vordefinierter Spezifikationen und verifizierter Transformationen ist fiir die
Konstruktion zentral. Als nichstes wollen wir objektorientierte Sprachkonzepte und weite-
re Zwischensprachen einfiihren. Erste Untersuchungen und Beispielspezifikationen von OO-
Konzepten haben gezeigt, dafl sie vor allem aus Sicht der statischen Semantik Erweiterungen
notwendig machen. Zur Definition der dynamischen Semantik kann jedoch auf existierende
imperative Konzepte zuriickgegriffen werden.

Eine grofle Vereinfachung der Implementierungsverifikation und die Mdoglichkeit zur Verwen-
dung unverifizierter Algorithmen ergibt sich durch den Einsatz von Programmpriifungstech-
niken. Bisher iiberpriifen wir nur die Ergebnisse der Speicherabbildung. Es ist noch zu un-
tersuchen, inwieweit dieser Ansatz auch fiir andere Ubersetzungen der Transformationsphase
tragt.

In Zusammenhang mit der Definition und Verifikation von Optimierungen ist vor allem die
Ubersetzung von AL in die Zwischensprache F1rM (TRAPP ET AL., 1999) interessant. Auf die-
ser Repréasentation kénnen effektive Optimierungen, speziell fiir objektorientierte Programme,
effizient ausgefiihrt werden (TRAPP, 1999). FIRM-Programme sind Graphen iiber Instruk-
tionen, zwischen denen Daten- und SteuerfluBabhiingigkeiten existieren. Die Ahnlichkeit zu
unserer Sprache AL ist offensichtlich und macht uns optimistisch, da} wir auf der Ebene von
AL effektive Optimierungen definieren und verifizieren kénnen.

Aus Semantiksicht gibt es zwischen zwei korrekten Ubersetzungen eines Sprachkonzepts keinen
Unterschied. Aus Optimierungssicht ist es aber durchaus erwiinscht, dafl ein Sprachkonzept
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von einem Ubersetzer, abhingig von Kontext, unterschiedlich iibersetzt wird. Die Auswahl
der jeweiligen Ubersetzung hingt dabei von den jeweiligen Kosten ab. Als Kostenkriterium
bietet sich hier vor allem die Gréfle des erzeugten Codes an, da auf der Ebene der Zwischen-
sprache noch keine Aussagen iiber tatsichliche Ausfiihrungskosten gemacht werden kénnen.
Gibt es mehrere Transformationsmoglichkeiten, dann sollte kostengesteuert zwischen diesen
ausgewahlt werden. Damit ergibt sich jedoch ein Optimierungsproblem, das noch genauer
untersucht werden muB. Ein erster Ansatzpunkt ist die Ubertragung von Techniken, die bis-
her zur Generierung von Ubersetzer-Backends eingesetzt werden. Dort werden mehrere Uber-
setzungen mit unterschiedlichen Kosten fiir ein Sprachkonzept angegeben (BOESLER, 1998;
PROEBSTING, 1995).

Wichtig ist auch die Automatisierung und Werkzeugunterstiitzung unseres Ansatzes. Mit
GEM-MEX (ANLAUFF ET AL., 1999) existiert schon ein graphisches Werkzeug, mit dem
Montages-Spezifikationen fiir Sprachen angegeben und automatisch ein Ubersetzer nach C
inklusive Scanner, Parser und semantischer Analyse erzeugt werden kann. Darauf konnte ein
Werkzeug zur Generierung von Ubersetzern aufsetzen. Konnte man in GEM-MEX zusitzlich
die Transformationen in eine bestimmte Zwischensprache auswihlen, dann wiren wir in der
Lage, aus dieser Spezifikation automatisch eine korrekte Transformation abzuleiten. Die Vor-
aussetzung dafiir ist die Wohlgeformtheit der Sprachspezifikation. Ein Teil der Bedingungen
fiir Wohlgeformtheit kann statisch durch das Typsystem der Implementierungssprache iiber-
priift werden. Es ist allerdings eine offene Frage, wieviele dieser Bedingungen automatisch und
damit von einem Werkzeug iiberpriift werden koénnen.

Die letzte Klasse zukiinftiger Arbeiten befafit sich mit der breiteren Anwendung unserer Theo-
rien zur modularen Spezifikation und Verifikation von Transformationen. Es scheint, dafl man
die vorgestellten Techniken auch zur Spezifikation der Semantik von Entwurfsmustern und
zur Ableitung einer korrekten Implementierung dieser Entwurfsmuster anwenden kann. Diese
Feststellung ist naheliegend, da man Entwurfsmuster als hohere Sprachkonzepte ansehen kann
(ASSMANN ET AL., 1999), die eine Erweiterung von Programmiersprachen definieren.

Fiir die Konstruktion korrekter objektorientierter Bibliotheken kénnen die theoretischen Er-
gebnisse dieser Arbeit ebenfalls hilfreich sein. Wir haben die Korrektheit der Konstruktion
unter bestimmten Einschrinkungen an die Verwendung der vordefinierten Komponenten nach-
gewiesen. Nimmt man diese Einschriankungen als Kriterium zur Kontrolle einer objektorientier-
ten Anwendung mit Bibliothekskomponenten, dann kénnen damit kritische bzw. fehlerhafte
Verwendungen der Komponenten festgestellt werden.

Eine weitere Anwendung beruht auf der Generalisierung von Semantikspezifikationen. Das
Interesse am Internet und damit einhergehend an der Beschreibungssprache XML, die man
zur Beschreibung der Struktur von Dokumenten einsetzt, wird immer grofler. Offen ist je-
doch noch die Frage der Semantik von XML-Dokumenten und die korrekte Konvertierung
zwischen Dokumenttypen. Auf der Basis einer gemeinsamen Semantiksprache liefle sich mit
einer Bibliothek von Transformationen automatisch eine korrekte Konvertierung zwischen un-
terschiedlichen XML-Dokumenttypen ableiten.

Beware of bugs in the above code; I have only proved it correct, not tried it.
D.E. Knuth
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Grundlagen

Wir fiihren Begriffe und Notationen ein, die fiir das Verstdndnis der Arbeit gebraucht werden.
Im néchsten Abschnitt beschreiben wir Grundlagen algebraischer Spezifikation, machen dann
in Abschnitt A.2 allgemeine Aussagen iiber unendliche Zustandsfolgen und fiihren schlief3-
lich in Abschnitt A.3 die Syntax und Semantik von Graphersetzungsregeln ein, die wir zur
Beschreibung von Transformationen verwenden.

A.1 Algebraische Spezifikation

In diesem Abschnitt definieren wir die Grundbegriffe algebraischer Spezifikation und erkliren
die Konstruktion von Spezifikationen als Grundlage der Konstruktion von abstrakten Zu-
standsmaschinen. Die Definitionen sind zum grofen Teil aus (LOECKX ET AL., 1996), (EHRICH
ET AL., 1989) und (WIRSING, 1990) entnommen.

Definition A.1

Fine Signatur X ist ein Paar (S, F) von Mengen, den Elementen S (Sorten) und den Ope-
rationen F. Eine Operation besteht aus einem (k + 2)-Tupel f : s X ... X sp — s mit
S1y-ee, 8k, 8 € S und k > 0; f ist der Name, k die Stelligkeit, si,...,s; sind die Argu-
mentsorten und s ist die Resultatssorte der Operation.

Jede Signatur X definiert eine Menge syntaktisch korrekter Ausdriicke, die sich aus freien
Variablen und den Funktionssymbolen der Signatur aufbauen lassen.

Definition A.2
Sei X eine Menge von Variablen tber S (disjunkt zu den nullstelligen Funktionen in F). Die
Menge der Terme T(X, X) ist induktiv definiert:

1. X CT(S,X)

2. wenn f :— s eine Operation in F ist, dann ist f € T(2, X)

3. wenn f:81X...Xs,— 8, k>1 eine Operation in F ist undt; € T(Z, X) firl <i<k
gilt, dann ist f(t1,... ,tx) € T(E, X).

Mit dieser Definition sind Variablen und Konstanten einer Sorte Terme und die Anwendung
von Operationen auf Terme ebenfalls. Die Menge der Grundterme iiber ¥ ist durch 7'(%, ()
definiert.

Mit ¥ kénnen wir die Syntax einer Spezifikation beschreiben, das sagt jedoch noch nichts iiber
die Bedeutung aus. Durch Angabe von Axiomen konnen wir das Verhalten der Operationen
eingrenzen und damit eine Klasse von Algebren definieren, die dieses Verhalten beschreiben.
Axiome sind pridikatenlogische Gleichungen iiber T'(3, X).
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Definition A.3
FEine Spezifikation ist ein Tripel Spec = (X, X, E) wobei ¥ eine Signatur, X ein System von
Variablen und E eine Menge von Aziomen sind. Oft lassen wir X weg, so daf$ Spec = (%, E).

Modelle fiir Spezifikationen sind heterogene Algebren A mit der entsprechenden Signatur, die
die Axiomenmenge erfiillen (geschrieben A = F). Algebren definieren Interpretationen von
Signaturen, die jeder Sorte eine Trigermenge und jedem Operator eine Operation auf den
angegebenen Triagermengen zuordnen.

Definition A.4
Sei ¥ = (S, F) eine Signatur. Eine ¥-Algebra A = ([S],[ F]) weist

e jeder Sorte s € S eine Menge [ s] zu, die Trigermenge der Sorte s

e jeder Operation f € F,f : s1 X ... X 8 — s, k > 0 eine totale Funktion
If:si,--ysk—=s]:[si]x.-.,[sk] = [s] zu, die Interpretation der Funktion f.

Wir interessieren uns fiir Funktionen zwischen Signaturen und zwischen Algebren bzw. Spezi-
fikationen.

Definition A.5

Fin Signatur-Morphismus [ : ¥ — Yo ist ein Paar f = (g, h), wobei fir g und h gilt:
g :S1 — Sy ist eine Abbildung der Sorten und h : Fy — Fy ist eine Familie von Abbildungen
h = {hE,s’ : Fl;?,s — F2;g(§),g(s)}3€5f,s€51

Definition A.6
Seien A und B X-Algebren. Ein Algebra-Morphismus h : A — B ist eine Familie von
Abbildungen

h={hs:[s]a = [s]B}ses

so daf fiir alle s,81,... ,5, €S, f:81X...xXsp —~>s€ Fundalleay € [51]a,-..,ar € [s]a
gilt:

I[f]]A(hs(ala--- ,ak)) = hs([[f]]B(a1,--- ,ak))

Ein Algebra-Morphismus heifit injektiv (bijektiv), wenn alle Komponenten h,, s € S diese
Eigenschaft haben. Einen bijektiven Algebra-Morphismus nennen wir Algebra-Isomorphismus
oder einfach Isomorphismus.

Fiir die Konstruktion des Zustandsraums (Mengen von ¥ — Algebren) der abstrakten Zu-
standsmaschinen, die wir zur Semantikbeschreibung verwenden, benétigen wir Operationen
zum Aufbau von Spezifikationen.

Jede Spezifikation Spec = (X, E') beschreibt eine Menge Alg(X) von 3-Algebren, die die Axio-
me F erfiillen (VA € Alg(X) : A = E). Es gilt

Sig((X,FE)) = ¥ und
Mod((,E)) = {Ac Alg(%) | A= B},
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Die Erweiterung
Spec = extend(Spec,, >, E)
einer Spezifikation Spec; = (X, E;) ist als
Spec = (Sigma; U Sigma, E; U E)
definiert.

Operationen auf Spezifikationen basieren auf Signaturmorphismen. Jeder Signaturmorphismus
o : ¥ — Y induziert eine Funktion translate,, die Elemente aus Alg(X) in Elemente aus
Alg(Y') tiberfiihrt. Fiir Spec = (X, E) gilt:

Sig(translate, (X, E)) = X
Mod(translate, (3, E)) = {A€ Alg(X') | Al, € Alg(Z,E)}

Dabei ist A|, folgendermaflen definiert.

Definition A.7
Seien X = (S, F) und ' zwei Signaturen und o : ¥ — X' ein Signaturmorphismus. Sei A’
eine Y'-Algebra. Das o-Redukt von A', die X-Algebra A'|,, ist definiert durch:

Vse S:(Al,)(s)= A(a(s))
VfeF: (Al)(f)= Ae(f)
Informell beschreibt A’|, eine X-Algebra mit der Semantik von A’. Gilt ¥ C ¥', dann ist A’|,
genau die Einschrankung der YX'-Algebra auf die Trigermengen und Funktionen von X.

Umbenennungen in Spezifikationen Spec = (3, E') kénnen wir durchfiihren, indem wir einen
injektiven Signaturmorphismus o : ¥ — ¥/ definieren und die Spezifikation damit iibersetzen.

rename, (3, E) = translate, (2, E)
Zwei Spezifikationen Spec,, Spec, mit gleicher Signatur > kénnen durch die Operation U ver-
einigt werden.

Sig(Spec, U Specy) = X,
Mod(Spec, U Specy) = Mod(Spec,) N Mod(Spec,)

Das bedeutet die Axiome von Spec; und Spec, werden vereinigt.
(E, El) U (E, Ez) - (E, E1 U EQ)
Die Vereinigung von Spezifikationen ist kommutativ, assoziativ und idempotent.

Spezifikationen mit unterschiedlichen Signaturen konnen kombiniert werden, indem wir ihre
Ubersetzungen in die Vereinigung der Signaturen vereinigen.

Definition A.8

Sei Spec;, = (X, E;) und Specy, = (X9, Es) und sei iny, : ¥ — X1 U Xy die kanonische
FEinbettung definiert durch ing(z) = x fir v € 3, k = 1,2. Dann ist die Summe von Spec,
und Spec, so definiert:

Spec, + Specy, = translate;,, (Spec,) U translate;,, (Spec,)
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Bemerkung: Die Summe nimmt nicht die disjunkte Vereinigung von Mod(Spec;) und
Mod(Spec,). Das hat den Vorteil, dafl gemeinsame Teile von Spec; und Spec, nicht dupli-
ziert werden; es hat den Nachteil, dafl eine nicht gewiinschte Spezifikation das Ergebnis ist,
wenn gleiche Sorten oder Funktionssymbole in Spec; und Spec, unterschiedliche Bedeutung
haben. &

A.1.1 Die Vereinigung von ASMs als
Summe algebraischer Spezifikationen

Mit der oben eingefiihrten Summenbildung iiber algebraischen Spezifikationen koénnen wir die
Vereinigung von abstrakten Zustandsmaschinen formal definieren. Zu diesem Zweck miissen
wir die Originaldefinition mit A = (X, Alg(X), —, I) ein wenig anders interpretieren.

Wir nehmen an, dafi die Initialzustéinde I der ASM A durch eine algebraische Spezifikation
(3, Init) und die Zustandsiibergangsrelation durch eine Menge R von ASM-Regeln definiert
sind. Es gilt I = Mod((3, Init)). Die ASM A ist dann durch ((X, Init), R) spezifiziert.

Zwei ASMs A; und A, kénnen vereinigt werden, A; W Ay, indem die Summe iiber den Spezi-
fikationen ihrer Initialzustéinde gebildet wird und ihre Zustandsiibergangsrelationen vereinigt
werden.

Definition A.9 (Vereinigung von ASMs)
Die Vereinigung A & Ay von ASMs Ay = ({34, Init;), R1) und Ay = ({3g, Inits), Ry) ergibt
die ASM A = (<Z1,In2t1> + <22, I’I’thg), R1 U RQ)

A.2 Aussagen iiber unendliche Zustandsfolgen

Sei U ein aufzidhlbares Universum, U* die Menge aller endlichen oder unendlichen Folgen
iiber U und ¢ : U*® — U eine Funktion die benachbarte gleiche Elemente einer Folge 16scht.
Fiir s,s" € U™ gelte s C s’ genau dann, wenn s ein endliches Priifix von s’ ist. Dann gelten
die folgenden Fakten.

Fakt A.1 C ist eine partielle Ordnung mit kleinstem Element ().

Fakt A.2 Sei (s;: i € N) eine unendliche Folge iiber endlichen Folgen s; aus U, wobei fiir
o
alle i gilt s; C s;41. Dann existiert eine eindeutige, kleinste, obere Schranke s = | | s; mit s; C s

1=0
fiir alle 2. Speziell haben alle Zustandsfolgen unserer abstrakten Maschinen diese Eigenschaft.

Eine Funktion f : U*® — V' iiber den Universen U,V ist genau dann monoton, wenn s C

s'= f(s) C f(¢) fiir s,s" € U™. Sie ist stetig, wenn zusétzlich f (|_| Si) = || f(s;) fiir jede
i=0 i=0
unendliche Sequenz gilt, die wie oben definiert ist.

Fakt A.3 Die punktweise Anwendung einer Funktion f : U — V auf eine Folge aus U* defi-
niert eine stetige Funktion f : U* — V. Speziell definiert auch die punktweise Anwendung
von p, ¥y, Uy, wie wir sie in Kapitel 6 verwenden, stetige Funktionen p, ¥, U5 und auch ¢ ist
stetig.

Fakt A.4 Sind zwei Funktionen f; : U*® — V™ und fy : V' — W stetig, dann ist auch
fa 0 f1 stetig. Speziell ist auch p o U, stetig.
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A.3 Graphersetzung

Wir benutzen einen Formalismus zur Beschreibung unserer Graph-/Termersetzungen, der von
DORR (1995) eingefiihrt wurde. Dort werden Graphersetzungsregeln und deren Semantik for-
mal definiert. Wir geben hier nur eine informelle Definition an, die zum Verstidndnis der be-
schriebenen Graphersetzungen ausreicht.

Wir betrachten Graphen mit benannten Kanten und Attributen, die Knoten zugeordnet sind.

Definition A.10 (Attributierter Graph)

Sei G = (V, E,l) ein Graph mit Knotenmenge V, Kantenmenge E und Benennungen [. Sei
A eine Menge von Attributen, D eine Menge von Attributwerten. Eine partielle Funktion
f:(VxA)— D definiert die Attributierung. Die Erweiterung des Graphen G um f definiert
den attributierten Graphen

ag = (V, E, L, f).

Definition A.11 (Graphersetzungsregel)

Seien g, = (Vi, Ey, 1)) und g, = (Vy, Er, 1) Graphen mit l;(v) = l.(v) fir olle v € V,NV, und
M eine Einbettungsfunktion, welche die Einbettung von g, an der Stelle von g, definiert. Eine
Graphersetzungsregel r ist ein Tupel r = (g, gr, M). Der Graph g, ist die linke Seite und
gr die rechte Seite der Regel.

Ein Teilgraph wird mit folgenden graphischen Elementen beschrieben:
e eckige Késten beschreiben ganze Graphen,
e Kreise bzw. Ovale beschreiben konkrete Knoten des Graphen,

e gestrichelte Knoten stellen Kontextknoten dar, die vom Kontext des Teilgraphen abstra-
hieren. Gestrichelte Knoten sind entweder benannt oder leer. Leere gestrichelte Knoten
besagen, da3 an dieser Stelle ein Teilgraph vorhanden sein kann, aber nicht muf. Kon-
textknoten werden bei einer Ersetzung nicht verdndert.

Die Einbettungsfunktion M einer Graphersetzungsregel ist informell wie folgt definiert. Die
Kontextknoten der linken Seite geben an, an welcher Stelle die Regel im Ausgangsgraphen
angewendet werden kann. Derjenige Teilgraph, der mit der Regel ,matcht“ und nicht zum
Kontext gehort, wird ausgeschnitten und der Nicht-Kontextteil der rechten Seite der Regel
wird eingesetzt. Eine formale Definition von Graphersetzungsregel und Einbettung mit Hilfe
von Graphisomorphismen ist ebenfalls in (DORR, 1995) beschrieben.

Wir verwenden fiir unsere Spezifikationen attributierte Graphersetzungsregeln, die aus 3 Teilen
bestehen:

1. Einer graphisch dargestellen Ersetzungsregel r = (g;, g,, M)

2. einer Bedingung die zusitzlich zum Passen des Graphmusters fiir die Anwendung der
Regel erfiillt sein mufl und

3. einer Transferregel, die neue Attribute einfiihrt und Attributwerte neuer Knoten defi-
niert, die durch die rechte Seite der Ersetzungsregel eingefiihrt werden.

Abbildung A.1 beschreibt eine Graphersetzungsregel die besagt, dal der Knoten mit der Num-
mer 3 durch den Graph bestehend aus den Knoten 7 und 8, die durch NT verbunden sind,
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condition
fst(dom(3.type)) € StaticArray

transfer

7.type := dom(3.type)
8.type := ®(3.type)

Abbildung A.1: Beispiel einer Graphersetzungsregel

ersetzt wird, sofern die Bedingung erfiillt ist. Ferner werden die Kanten source und selector,
die von Knoten 3 ausgehen, gel6scht und stattdessen fiir die Knoten 7 und 8 definiert. Entspre-
chend der Semantik von Montages, zeigen eingehende durchgezogene Kanten (Datenfluflkan-
ten) auf den letzten Knoten eines Teilgraphen, z. B. bei 1,2, 5 oder 6, und gestrichelte Kanten
(Steuerflukanten) gehen vom letzten Knoten (terminal) eines Teilgraphen aus. Eingehende
Steuerflulkanten verweisen auf den ersten Knoten eines Graphen (initial). Die Kontextkno-
ten geben an, an welcher Stelle die Regel im Ausgangsgraphen, also dem Graphen auf den
sie angewendet wird, passen soll. Ist die Nummer eines Kontextknotens auf der rechten Seite
der Ersetzungsregel eine andere als auf der linken, dann wird vorausgesetzt, dafl der Kno-
ten bzw. der evtl. dahinter steckende Graph bereits durch vorangegangene Graphersetzungen
vollstindig transformiert sein muf}. Im Beispiel trifft dies auf den DESIGNATOR-Knoten zu, der
auf der linken Seite die Nummer 1 und auf der rechten die Nummer 5 hat.

Fiir eine ausfiihrliche Beschreibung zusammen mit einer formalen Definition von Grapher-
setzungsregel bzw. Graphersetzung sei auf DORR (1995) verwiesen. Termersetzungen kénnen
mit diesem Formalismus natiirlich auch dargestellt werden, da Terme Spezialfille von Graphen
sind.
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ASM Spezifikation der
abstrakten Sprache AL

In diesem Abschnitt beschreiben wir die statische und dynamische Semantik der Sprache AL.
Die dynamische Semantik ist durch eine abstrakte Zustandsmaschine (ASM ;) definiert. Wir
setzen voraus, daf} die statische semantische Analyse schon abgeschlossen ist und jedem Knoten
des Kommandographen ein statischer Typ zugeordnet wurde. Programme, die den statischen
semantischen Bedingungen, die wir im folgenden zusammen mit der dynamischen Semantik
definieren, nicht geniigen, werden nicht betrachtet.

Zusétzlich nehmen wir an, daf3 die iiblichen Operationen auf Listen definiert sind. Es gelten
die bekannten Gesetze.

| : —->T
cons : T xT"—=T"
append : T*xT*—=T*
head : T"—T
tail : T"—=T*
front : T"—=T*
last : T*"—=T

B.1 Sorten und Funktionen

AL-Programme sind Graphen. Die Ecken entsprechen Kommandos, die Kanten definieren
Steuer- und Datenfluff. Kommandos werden in der ASM durch das Universum (die Sorte)
Task représentiert, welches programmabhéngig ist.

Der Speicher wird durch das Universum Reference und die Funktion
content : Reference — Value

reprasentiert. content setzt Referenzen, die Objekte benennen, mit Werten in Beziehung. Der
Speicher ist zweigeteilt in Objekte deren Lebenszeit auf die Lebenszeit einer Funktion be-
schrinkt ist und Objekte, die dynamisch erzeugt werden und iiber deren Lebenszeit erst einmal
nichts bekannt ist. Wir modellieren das durch eine Partitionierung von Reference.

HeapReference C Reference

AL definiert unterschiedliche Arten von Kommandos.

Task = New U Store U LoadBasic U LoadStruct U NewGlobalFrame U NewLocalFrame U
NewParamFrame U BasicOps U One U All U Call U Return U Read U Write U Alloc

Jedes Kommando hat einen statischen Typ.

type : Task — Type
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Jedes Kommando berechnet einen Wert, der auch undefiniert sein kann. Die dynamische Funk-
tion value repréasentiert den einem Kommando zugeordneten Wert.

value : Task X N — Value

Der zweite Parameter der Funktion beschreibt die aktuelle Rekursionstiefe (reclevel : N). Die-
ser Parameter ist notwendig, da Kommandos im Kommandographen bei rekursiven Funktions-
oder Prozeduraufrufen, abhéngig von der Aufruftiefe, unterschiedliche Werte haben kénnen.
Das Universum Value enthélt die Werte der Basisdatentypen Int, Float, Bool und String. Int
bzw. Float sind generische Datentypen, die durch die Parameter MinInt und MazxInt bzw. Bit
konkretisiert werden. Es gilt Bool = {true, false}. AuBlerdem enthélt Value auch Referenzen.
L steht fiir den undefinierten Wert und ist verschieden von undef.

Value = Int U Float U Bool U String U Reference U { L}

Steuerflufl wird in der Semantik durch einen abstrakten Programmzéhler
ct : Task

und eine Funktion
necttask : Task x N — Task

modelliert. Das Weiterschalten des Befehlszihlers driicken wir durch das Makro proceed aus,
das in Abschnitt B.4 im Detail beschrieben wird.

Zum Laufzeitsystem von AL gehdren einige ausgezeichnete, global bekannte Referenzen.

params : N — Reference
locals : N — Reference
globals : — Reference

params verwaltet die aktuellen Schachteln von Parametern, locals und globals bezeichnen lokale
bzw. globale Funktionsschachteln. locals und params referenzieren abhéngig von der Aufruf-
tiefe unterschiedliche Schachteln.

Datenabhéngigkeiten sind Kanten im Kommandographen und werden durch die Funktion
data : Task x N — Task

modelliert. Zusatzlich sind fiir die einzelnen Kommandos statische Funktionen definiert, die
wir beschreiben, wenn sie verwendet werden.

B.2 Basisoperationen

New, LoadBasic, LoadStruct und Store sind Kommandos zum Erzeugen eines Objekts (genauer
einer Referenz), zum Lesen und zum Setzen eines Wertes. BasicOps reprisentiert die Standar-
doperationen der Basisdatentypen.

Mit dem Kommando New kann ein neues Basisobjekt oder ein Kopfobjekt einer Struktur
erzeugt werden bzw. es wird eine neue Referenz erzeugt, iiber die auf den Inhalt eines Objekts
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zugegriffen werden kann. Speicherobjekte haben einen Typ und eine Referenz. Strukturierte
Daten kénnen nur iiber diese Referenz und einen Selektor zugegriffen werden. Dementspre-
chend wird bei der Erzeugung eines neuen strukturierten Objekts eine Referenz erzeugt, mit
der auf die Unterteile zugegriffen werden kann. Ein Selektor kann eine Konstante oder das
Ergebnis einer Berechnung sein, falls es sich um einen Index handelt. Das New-Kommando
fiir einen strukturierten Typ, wird erst nach der Abarbeitung der New-Kommandos fiir die
Elemente abgearbeitet. Die Elemente werden iiber die Selektoren zugegriffen, die durch
die Funktion data beschrieben sind. Im folgenden beschreiben wir die Regeln zur Inter-
pretation eines Kommandos und zeigen zusétzlich den zugrundeliegenden Kommandographen.
if New(ct) then

if BasicType(type(ct))
extend Reference with r

type(r) := type(ct) New
content(r) := L ‘
value(ct, reclevel) :=r

endextend

else

extend Reference with r data(k-1)
type(r) := type(ct) data(k-2)
value(ct,reclevel) :=r

do forall ¢t : (t € components(type(ct)))
r.(snd(t)) := value(ct.(snd(t)), reclevel)

enddo ‘
endextend
endif V

proceed

endif
components projeziert aus einem Set-Typ die Menge der Komponenten heraus.

data(0)

components : Set — Pair™

Statische Semantik von New: Fiir ein New-Kommando, das ein strukturiertes Objekt er-
zeugt stehen die New-Kommandos zur Erzeugung der Komponenten im Steuerflufl vor diesem
Kommando. Das stellt sicher, dafl bei der Erzeugung eines strukturierten Objekts alle Teilob-
jekte schon existieren. Der Typ einer Struktur definiert entweder Namen fiir alle Komponenten
der Struktur oder Indizes. Indizes beginnen mit 0 und sind ohne Liicken definiert.

Mit dem Kommando Store &ndert man den Wert eines Speicherobjekts, genauer man dndert
die Interpretation der Funktion content. Store benutzt zwei Daten, source ist der neue Wert
und dest ist eine Referenz auf das Objekt, dessen Wert verdndert wird.

if Store(ct) then
content (value(ct.dest,reclevel)) := wvalue(ct.source,reclevel)
proceed

endif

Statische Semantik von Store: Der Typ des Ziels (dest) einer Speicheroperation mufl gleich
dem Typ der Quelle (source) der Speicheroperation sein.

Ein LoadBasic-Kommando liest den Wert eines Speicherobjekts. Der Zugriff auf eine Struktur
geschieht mit einem LoadStruct-Kommando iiber das Kopfelement und einen Selektor.
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if LoadBasic(ct) then

value(ct,reclevel) := content (value(ct.source,reclevel))

proceed
endif -
if LoadStruct(ct) then

value(ct,reclevel) :=

value(ct.source,reclevel). (value(ct.selector,reclevel)) source selector

proceed

endif e

Statische Semantik von LoadBasic und LoadStruct: Der statische Typ der Zugriffsoperation
auf einen Basistyp (LoadBasic) ist gleich dem statischen Typ der Quelle (source). Der Typ der
Zugriffsoperation auf das Element einer Struktur (LoadStruct) ist der Typ der selektierten
Komponente.

Die Basisoperationen sind alle nach dem gleichen Prinzip aufgebaut. Sie benutzen die Ergeb-
nisse anderer Kommandos zur Berechnung des eigenen Wertes. Bei der Berechnung kénnen
unter Umstinden Uber- oder Unterliufe auftreten. Die genaue Semantik der Operationen
héngt von der Definitionen der Datentypen ab.

unop : Expr — Task
binop : Expr x Expr — Task

Wir zeigen hier nur das Beispiel des zweistelligen Operators IntPlus. Der Datentyp Int ist
generisch definiert. Abhéngig von der Arithmetik wird entweder in einen expliziten Fehlerzu-
stand verzweigt oder der Fehler wird nur angezeigt, indem die dynamische Funktion ezception
gesetzt wird. Die Integeroperationen kennen die folgenden Ausnahmen.

exception = {IntOverFlow, IntUnderflow }

Wir zeigen nur die Semantik fiir die Arithmetik mit Uberlauf. Die dynamische Semantik der
Plusoperation in Ringarithmetik ist analog.

if IntPlus(ct) then
if fromint (value(ct.left,reclevel))+ fromint (value(ct.right,reclevel))
> fromint (MazInt) then
exception := IntOverflow
ct := OverflowError
elsif fromint (value(ct.left,reclevel))+ fromint (value(ct.right,reclevel))
< fromint (MinInt) then

exception := IntUnderflow
ct := UnderflowError
else
value(ct,reclevel) := value(ct.left,reclevel)+value(ct.right,reclevel)
proceed
endif
endif

Um einen Uber- bzw. Unterlauf festzustellen, rechnen wir im Ring der ganzen Zahlen und
benutzen zur Umwandlung die Funktion.

fromint : Int — Z.

Die Regel fiir IntMult ist analog zu der Regel fiir IntPlus. Fiir IntMinus wird anstatt einem
Uberlauf auf Unterlauf gepriift.
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if IntDiv(ct) then
if value(ct.right,reclevel) = 0r then
ct := DivByZeroError
else
value(ct,reclevel) :=
value(ct.left,reclevel) /; value(ct.right,reclevel)
proceed

endif
endif

Die Semantik des generischen Integer-Datentyps definiert das Resultat von a/b mathematisch
als |a/b], man hitte stattdessen auch [a/b] als Resultat festlegen kénnen.

Fiir IntMod ist die Ubergangsregel analog zu obiger Regel. Die Transitionen fiir Floatopera-
tionen sind ebenfalls entsprechend.

Statische Semantik von Int-Operationen: Die Argumente einer Int-Operationen sind
vom Typ int.

Die statische Semantik der Operationen iiber anderen Datentypen ist analog. Es gibt keine
automatischen Typanpassungen in AL.

B.3 Ein- und Ausgabe

In unserem Modell findet die Kommunikation mit der Umgebung iiber Ein- und Ausgabe-
stréme statt. Diese Stréme sind potentiell unendlich und werden durch die dynamischen Funk-
tionen znput und output modelliert.

input:— Char”
output:— Char”

Zur Anderung des Ein- bzw. Ausgabestroms sind in AL die Kommandos Read und Write vor-
handen. Read entfernt das erste Element aus dem Eingabestrom und iibernimmt den gelesenen
Wert als Wert des Kommandos. Write fiigt einen Wert am Ende des Ausgabestroms an.

if Read(ct) then
value(ct,reclevel) := head(input)
input := tail (input)
proceed
endif
if Wwrite(ct) then
output := append(output, [value(ct.source,reclevel)])
proceed

endif

Statische Semantik von Read und Write:
Der statische Typ der Read- und der Write-Anweisung ist String/1].

B.4 Steuerflufl

Das Kommando One beschreibt die Ausfiihrung einer Alternative entsprechend dem Wert ei-
ner Bedingung. Die Menge der Moglichkeiten ist durch den Bereich von nexttask definiert.
Ausgewihlt wird das Element, dessen Markierung dem Wert des Schliissels entspricht. Gibt
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es kein Element mit entsprechender Markierung, dann passiert bei der Abarbeitung von One
nichts und es wird an den Nachfolger des One-Kommandos weitergeschaltet. Existieren meh-
rere Alternativen mit demselben Schliissel, dann wird indeterministisch eine der mdoglichen
Alternativen ausgewéhlt. Das One-Kommando entspricht somit der CASE-Anweisung impe-
rativer Sprachen.

if One(ct) then

if ( Jv: inrange(ct,v) A
value(ct.condition,reclevel) = ct.nexttask(v).key ) then

choose v: inrange(ct,v) A
value(ct.condition,reclevel) = ct.nezttask(v).key ) nexttask(1) ', // nexttask(k)
ct := ct.nexttask(v)
endchoose
else
proceed

endif
endif

Statische Semantik von One: Der Typ der Bedingung eines One-Kommandos ist ein Basis-
typ und der Schliissel jeder Alternative hat den gleichen Typ. Der Schliissel einer Alternative
ist auflerdem eine Konstante.

inrange : One X N — Bool ist ein Préadikat, welches den Bereich beschreibt, in dem die
Alternativen des One-Kommandos bzgl. der nexttask-Funktion liegen.

All ist ein Operator zur Ausfiihrung einer Menge von Aktionen in beliebiger Reihenfolge. Ak-
tionen konnen wiederum aus einer Menge von Teilaktionen bestehen. Bei der Ausfiihrung von
All wird jede Aktion komplett ausgefiihrt. Das heifit, all ihre Teilaktionen werden ausgefiihrt,
bevor All in die nichste Aktion verzweigt. Zum Beispiel wiirden bei der Ausdrucksauswertung
Teilausdriicke immer komplett und nicht verzahnt ausgefiihrt.
if 411(ct) then
if numofezecuted(ct,reclevel) = numofall (ct) then

do forall v: ezecuted(ct, ct.nexttask(v), reclevel)
ezecuted(ct,ct.nexttask(v)) := false

enddo
T) . \T
numofezecuted(ct) := 0

p roceed nexttask(l)‘\‘ nexttask(k)
else —
choose v: parts(ct,v) A —executed(ct,ct.nexttask(v))
ezecuted(ct,ct.nexttask(v),reclevel) := true ! nexttask(0)
numo fezecuted (ct,reclevel) := numofezecuted(ct,reclevel) + 1 v
ct := ct.nezttask(v)
endchoose
endif
endif
numofall : Al — N gibt die Anzahl der Verzweigungen des All-Kommandos an,

numofexecuted : All Xx N — N speichert die Anzahl der bereits ausgefiihrten Komman-
dos, executed : All x Task x N — Bool markiert ein Kommando als ausgefiihrt. und
parts : All x N — Bool ist ein Pradikat, welches den Bereich beschreibt, in dem die Verzwei-
gungen des All-Kommandos liegen. Auf den ersten Blick erscheint die Definition von All etwas
kompliziert. Wir haben jedoch absichtlich diese Definition gew#hlt, da sie die Eigenschaften
einer SASM (siehe Kapitel 6) erfiillt. Initial gilt fiir ein ¢ € All:

numofezecuted(t, 0) = 0 A Vi : inrange(t, i) = exvecuted(t, t.nexttask(i), 0) = false
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Zuséatzlich ist die Funktion
final : All x N — 2Task

definiert, die die letzten Kommandos der Unteraufgaben eines All-Kommandos beschreibt.
Diese Information benétigen wir fiir die Ubersetzung von All-Kommandos.

Statische Semantik von All: Fiir alle Kommandos ¢, die in der Menge der finalen Komman-
dos der Unteraufgaben eines All-Kommandos liegen, ist das néichste auszufiihrende Kommando
wieder dieses All-Kommando.

Bemerkung: Die strukturelle Information, die durch final beschrieben ist, konnte zwar auch
durch Analyse des AL-Programms berechnet werden. Allerdings ist diese Information auf der
Ebene von Quellsprachen wesentlich einfacher zu berechnen bzw. schon durch die Struktur
des Programms beschrieben. &

AL kennt Funktionen mit Parametern. Die Funktion firsttask bestimmt zu einem Funktions-
namen die Wurzel des Kommandographen, der die dynamische Semantik der Funktion be-
schreibt. Bei einem Funktionsaufruf wird der Aufrufer der Funktion gespeichert, damit nach
Abarbeitung der Funktion an der entsprechenden Stelle aufgesetzt werden kann. Die Verwal-
tung der Funktionen geschieht iiber einen Kellermechanismus, der mit Hilfe des Attributs
reclevel kodiert ist. Bei jedem Aufruf wird reclevel erh6ht, bei Riicksprung aus einer Funktion
wird reclevel wieder erniedrigt.

if Call(ct) then
ct := firsttask(ct.id)

caller(reclevel + 1) := ct
reclevel := reclevel + 1
endif

Statische Semantik von Call: Das Attribut id enthélt den Namen der gerufenen Funktion
und firsttask(id) ist definiert.

AL hat ausgezeichnete Kommandos, die zur Ubergabe von Parametern und zur Erzeugung
lokaler und globaler Variablen benutzt werden. Ein NewParamFrame-Kommando erzeugt ein
neues strukturiertes Objekt fiir die Parameter der néchsten gerufenen Funktion und macht
dieses Objekt auch auf der nichsthéheren Aufruftiefe bekannt. Auf einer realen Maschine
entspricht das dem Pushen der Parameterschachtel auf den Laufzeitkeller. Der AL-Graph in
Zusammenhang mit NewParamFrame sieht aus, wie die Erzeugung eines strukturierten Ob-
jekts. Das verwundert nicht, da eine Schachtel im Speicher nichts anderes ist, als eine Liste
von Speicherobjekten.

if NewParamFrame(ct) then

extend Reference with r
type(r) := type(ct)
value(ct,reclevel) := r
do forall ¢t : (t € components(type(ct)))

r.(snd(t)) := value(ct.(snd(t)),reclevel)

enddo
params (reclevel+l) := r

endextend

proceed

endif

Eine Schachtel ist ein strukturiertes Objekt, das durch eine Referenz zugegriffen wird.
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Statische Semantik von NewParamFrame: Der Typ des NewParamFrame-Kommandos ist
die Vereinigung der Argumenttypen und des Resultattyps des nichsten Funktionsaufrufs im
Steuerflufl. Zwischen dem NewParamFrame-Kommando und diesem Funktionsaufruf stehen
nur Zuweisungen an die Argumente der Funktion. Der Returnwert einer Funktion wird in der
Parameterschachtel gespeichert. Er wird unter dem ausgezeichneten Namen ,,res“ abgelegt.
Das Auslesen des Resultatswerts geschieht direkt nach dem Funktionsaufruf. Spétere Zugriffe
auf die Parameterschachtel sind illegal.

Das NewLocalFrame-Kommando erzeugt eine Schachtel fiir die lokalen Variablen.

if NewLocalFrame(ct) then

extend Reference with r
type(r) := type(ct)
value(ct,reclevel) := r
do forall ¢t : (t € components(type(ct)))

r.(snd(t)) := value(ct. (snd(t)),reclevel)

enddo
locals(reclevel) := T

endextend

proceed

endif
Statische Semantik von NewlLocalFrame:

Vor dem NewlocalFrame-Kommando einer Funktion diirfen nur New-Kommandos ausgefiihrt

werden.
Ein NewGlobalFrame-Kommando erzeugt eine Schachtel fiir die globalen Variablen.

if NewGlobalFrame(ct) then

extend Reference with »
type(r) :=c (t)
value(ct,reclevel) := r
do forall ¢t : (t € components(type(ct)))

r.(snd(t)) := value(ct. (snd(t)),reclevel)

enddo
globals :=r

endextend

proceed

endif
Statische Semantik von NewGlobalFrame: Vor dem NewGlobalFrame-Kommando der Funk-
tion main diirfen nur New-Kommandos ausgefiihrt werden.

Beim Riicksprung aus einer Prozedur wird das auf den dynamischen Vorgénger folgende Kom-
mando ausgefiihrt und die Aufruftiefe verringert. Aulerdem werden die lokalen Variablen und
die Parameter wieder vom Laufzeitkeller genommen.

if Return(ct) then
ct := caller(reclevel).nexttask(0)

reclevel := reclevel - 1

params (reclevel) := undef

locals(reclevel) := undef
endif

Returnwerte werden in der aktuellen Parameterschachtel mitverwaltet. Die aktuelle Schachtel
wird zwar beim Riicksprung aus einer Funktion vom Parameterkeller genommen, aber das
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Resultat kann auf der nichsttieferen Aufrufebene trotzdem noch zugegriffen werden, da das
Parameterobjekt auf dieser Ebene erzeugt wurde.

Das Makro proceed benutzt die Funktion nezttask mit der Steuerflul definiert wird. Im einfa-
chen Fall gibt es genau einen Nachfolger eines Kommandos. Damit gilt:

proceed == ct := ct.nexttask(0)

Prinzipiell erlaubt AL auch, dafl Steuerflufl implizit durch DatenfluBabhéngigkeiten definiert
wird. Das bedeutet fiir ein A L-Programm, dafy SteuerfluBkonstrukte und -kanten erst noch be-
rechnet und eingefiigt werden miissen. Die Strategie zur ,sparsamen® Definition von Steuerfluf}
148t mehr Freiheiten fiir Optimierungen. nexttask definiert dann eine Menge von moglichen
Nachfolgern, auf denen durch Datenflulabhiingigkeiten eine Ordnung <™ definiert ist. proceed
wahlt dann einen, mit der Ordnung < vertriglichen, Nachfolger aus dieser Menge aus. Wir
konnten das folgendermafien modellieren:

proceed ==
choose v: inrange(ct,v)
satisfying V t: inrange(ct,t) A ct.nezttask(t) < ct.nezttask(v)
= executed(ct,ct.nexttask(t))
ct := ct.nexttask(v)
executed(ct.nexttask(v)) := true
endchoose

B.5 Halde

Die Sprache AL sieht eine Halde zur Verwaltung und Speicherung von Objekten vor, iiber deren
Lebenszeit keine Aussagen gemacht wird. Auf dieser Halde werden auch Objekte verwaltet,
deren Grofle erst zur Laufzeit berechnet wird. Die Objekte werden durch eine Struktur von
New-Kommandos erzeugt. Das Kommando Alloc erzeugt aus einem Elementtyp und einer
Grofle size ein Haldenobjekt mit size Elementen des entsprechenden Typs.

if 41loc(ct) then
if numofallocated(ct) = undef then
extend HeapReference with r
type(r) := type(ct) New
value(ct,reclevel) := r .
content (r) := L
endextend
numofallocated(ct) := 0
ct :=ct.ferst T
elsif numofallocated(ct) < ct.size then
value (r.data(numofallocated(ct)),reclevel) := value(ct.elements,reclevel)
numofallocated(ct) := numofallocated(ct) + 1

' size
nexttask(l) :

Alloc j-------- -
nexttask(0)

ct := elements
else
numofallocated(ct) := undef
proceed
endif
endif

Im Prinzip realisiert Alloc eine Schleife, die size mal einen New-Graphen durchlduft und ent-
sprechend Objekte erzeugt. Das Kopfobjekt des strukturierten Objekts wird erst nach der
Erzeugung seiner Teilobjekte angelegt. In diesem Fall zeigt first auf das erste Kommando, das
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ein Basisobjekt des strukturierten Haldenelements anlegt. Ist das Haldenelement selbst ein
Basisobjekt, dann fallen first und element zusammen.

Statische Semantik von Alloc: Alle Elemente, die von Alloc angelegt werden sind Halden-
Elemente. Die Argumente eines Alloc-Kommandos enthalten keine weiteren Alloc-Kommandos.

B.6 Initialzustand

Das Kommandouniversum bzw. die Unteruniversen beschreiben das AL-Programm. Der Kom-
mandograph wird durch das Programm 7 vorgegeben. Damit ist die Initialisierung von next-
task, data und firsttask festgelegt. Ansonsten gilt:

Reference = ()
ct = firsttask ("main’)
input = vy, va, . . .|

output =]
reclevel =0
globals = L

Vreclevel € N : ( locals(reclevel) = L A params(reclevel) = L)

Wir sehen das Hauptprogramm als Funktion mit dem ausgezeichneten Namen ,,main“ an. Die
Initialisierung von nput ist eine potentiell unendliche Liste von Werten.
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