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Abstract

The choice of a programming language quite often depends on the problem domain. Examples
are the use of object-oriented languages for distributed systems, the use of functional languages
in compiler construction, or the use of logical programming languages in artificial intelligence
projects. In the extreme case it even makes sense to develop a domain specific language.

In larger software projects it is desirable to implement each module in the programming
language which is best suited for the specific module’s task. Of course, this raises the question
of how to integrate those modules to a coherent, working and efficient overall system.

This dissertation focuses on a special case of language integration: the embedding of a language
in an existing one. A new embedding-technique is proposed, based on structural type analysis
and partial evaluation.

In the first part of this thesis a set of three model-languages will be introduced. All these
languages are designed to support our new embedding-approach, which will be thoroughly
explained. The properties of the model-languages and the restrictions they impose on the
guest languages will then be explained in full detail.

As a first result, it turns out that many concepts of the model-languages can be simulated
in C++ and thus, these languages are well-suited to explain the phenomena of the C++
-Template-Metaprogramming technique.

The second part of this thesis analyses the practical relevance of our new embedding techni-
que. We will show how to integrate a functional programming language with lazy evaluation,
garbage collection and algebraic datatypes into C++ . We will show that our approach allows
for the generation of code that is nearly as efficient as code being generated by established
Haskell compilers.






Kurzfassung

Die Wahl einer Programmiersprache ist haufig vom zu l6senden Problem motiviert (z.B. ob-
jektorientierte Sprache fiir verteilte Systeme, funktionale Sprache fiir Ubersetzer, logische
Sprache im Bereich der kiinstlichen Intelligenz). Im Extremfall kann es sich sogar lohnen, fiir
ein Softwareprojekt eine neue, problemspezifische Sprache (engl.: domain specific language)
zu entwerfen.

Bei grofleren Softwareprojekten kann es sich anbieten, einzelne Module in der Programmier-
sprache zu implementieren, die fiir den Einsatzzweck des Moduls am besten geeignet ist. Dies
wirft natiirlich sofort die Frage auf, wie man diese Module zu einem kohérenten, funktionie-
renden und effizienten Gesamtsystem verbindet.

Diese Dissertation beschéftigt sich mit einem Spezialfall der Sprachintegration: der Einbettung
einer Gastsprache in eine Wirtssprache und schligt ein neues Verfahren zur Spracheinbettung
vor, welches auf struktureller Typanalyse und partieller Auswertung beruht.

Im ersten Teil dieser Arbeit werden drei Modell-Gastsprachen eingefiihrt, die unseren Ansatz
zur Spracheinbettung unterstiitzen. Die Eigenschaften dieser Sprachen werden ausfiihrlich er-
klért und es wird untersucht, welche Restriktionen sie der Gastsprache auferlegen.

Es wird sich zeigen, daf sich viele Konzepte der Modell-Gastsprachen in C++ simulieren
lassen und diese sich damit auch zur Erklarung der Phanomene der C++ -Template-Metapro-
grammierung eignen.

Im zweiten Teil dieser Dissertation wird die Tragfahigkeit unseres Integrationsansatzes an
einem praktischen Beispiel untersucht: der Integration einer funktionalen Sprache mit verzo-
gerter Auswertung, garbage collection und algebraischen Datentypen in C++ .

Es wird sich herausstellen, daf unsere Einbettungstechnik das Erzeugen von effizientem Pro-
grammecode erlaubt, der sogar mit etablierten Haskell-Ubersetzern mithalten kann. Am Bei-
spiel der Optimierung von endrekursiven Aufrufen, einer Optimierung, die von den meisten
C++ -Ubersetzern nicht vorgenommen wird, wird klar, dass sich der Ansatz auch zur Imple-
mentierung von doménenspezifischen Optimierungen eignet.
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Kapitel 1

Einleitung

1.1 Motivation

Nahezu jeder Softwareentwickler, der mehrere Programmiersprachen und -methoden beherrscht,
wird sicherlich schon einmal in die Situation gekommen sein, in der er ein Projekt in Program-
miersprache A begonnen hat, und an einem gewissen Punkt im Projektverlauf feststellt, daf
sich ein Teilproblem viel besser mit den Konzepten aus Programmiersprache B 16sen liefe.

Hat man die freie Wahl, so wiirde man sich zur Realisierung eines Parsers wahrscheinlich fiir
eine funktionale Sprache entscheiden, da algebraische Datentypen zusammen mit dem Mecha-
nismus des pattern matching eine sehr iibersichtliche und nachvollziehbare Implementierung
erlauben. Design, Modell und Programmecode lassen sich so hervorragend aufeinander abbil-
den.

Geht es jedoch um die Programmierung einer graphischen Benutzeroberfliche (GUI - Gra-
phical User Interface), so findet man bei objektorientierten Programmiersprachen geeignetere
Konzepte. Die in hierarchischer Form organisierten Kontrollelemente einer GUI (z.B. Button
mit und ohne Icon) lassen sich sehr intuitiv durch Klassenhierarchien modellieren, weshalb
auch hier Design, Modell und Programmcode sehr gut korrespondieren.

Expertensysteme erfordern in der Regel sehr spezialisierte Suchverfahren und machen regen
Gebrauch von Resolution und Backtracking. Fine logische Programmiersprache bringt diese
Techniken von Haus aus mit und qualifiziert sich damit als Sprache der Wahl fiir solche
Systeme.

Selbstverstidndlich kann man auch in funktionalen Sprachen eine GUI programmieren, je-
doch muft man die ihr inhdrenten objektorientierten Konzepte miithsam simulieren. Genauso
kann man ein Expertensystem zwar auch in einer imperativen Programmiersprache realisie-
ren, mufs aber auch hier die Kernkonzepte von Hand programmieren. Die zu Grunde liegende
Programmiermethodik 14fst sich dann nur noch schwer aus dem Quelltext ablesen und macht
ihn uniibersichtlich und schwer lesbar. Da der Ubersetzer kein Wissen iiber die simulierten
Konzepte hat, kann er deren Miftbrauch nicht erkennen (fehlendes Typsystem) und auch keine
spezifischen Optimierungen vornehmen.

Grobgranular betrachtet, lassen sich Programmiersprachen in die Klassen objektorientiert,
funktional, logisch und imperativ einteilen. Man spricht auch von Programmierparadig-
men. Ein Programmierparadigma gibt gewissermaften ein Denkmodell vor [144], in dem der
Programmierer seine Losung entwickelt und nimmt damit Einflufs auf die frithen Phasen des

15



16 KAPITEL 1. EINLEITUNG

Softwareentwicklungsprozesses (Design- und Entwurfsphase; z.B. objektorientierte Analyse
und Entwurf).

Problemangepafte Sprachen (engl.: domain specific languages - DSLs) gehen noch einen Schritt
weiter: Sie wurden speziell fiir den Einsatz in ganz bestimmten Problemfeldern (engl.: do-
mains) entwickelt. Sie erheben selten den Anspruch berechnungsuniversell zu sein, bieten
dafiir aber eine auf das Aufgabengebiet zugeschnittene Syntax und Semantik. Dariiber hin-
aus nehmen Ubersetzer fiir DSLs domé#nenspezifische Optimierungen vor, die ein normaler
Ubersetzer mangels Wissen nicht durchfiihren konnte. Ein sehr prominentes Beispiel fiir eine
DSL ist die Structural Query Language (SQL), die speziell fiir den Umgang mit Datenbanken
entwickelt wurde.

Die extreme Spezialisierung dieser Sprachen verspricht einen kiirzeren Weg vom Design zur
Implementierung und bessere Eigenschaften hinsichtlich der Wiederverwendbarkeit von Pro-
grammcode. Dariiber hinaus kénnen DSL-Ubersetzer in der Regel effizienteren Binércode er-
zeugen, als solche fiir Universalsprachen (engl.: general purpose languages).

Im weiteren Sinne kann man auch Programmbibliotheken, etwa das Message Passing Inter-
face MPT [58], oder die Basic Linear Algebra Subroutines (BLAS) [64] als DSLs auffassen.
Allerdings wird hier nur bedingt eine feste Syntax vorgegeben. In der Regel werden ungiiltige
Funktionskompositionen (z.B. die Multiplikation einer 2 x 4 Matrix mit einer 6 x 7 Matrix)
erst zur Laufzeit erkannt und der Ubersetzer nimmt keine doménenspezifischen Optimierungen
vor, da ihm die Bedeutung der einzelnen Unterroutinen nicht bekannt ist.

Es sind jedoch nicht nur softwaretechnische Aspekte, die bei der Wahl einer Programmier-
sprache eine Rolle spielen. Im Umfeld des High-Performance Scientific Computing ist man
insbesondere an der Effizienz des generierten Bindrcodes interessiert. Abhéngig von der Ziel-
hardware weisen diverse Programmiersprachen unterschiedliche Qualitdten auf. Funktiona-
le Sprachen, die frei von Seiteneffekten sind, eignen sich z.B. gut zur Programmierung von
Datenflu- oder Vektorrechnern (z.B. die funktionale Sprache Sisal [27]). Die spétestens seit
Smalltalk etablierte Sicht von kommunizierenden Objekten! macht objektorientierte Sprachen
zu interessanten Werkzeugen der verteilten Programmierung — es verwundert daher kaum, daf
verteilte Programmierwerkzeuge wie Corba oder COM/DCOM auf einem objektorientierten
Ansatz beruhen. Im Vergleich dazu lassen sich imperative Sprachen sicher am einfachsten in
den Maschinencode einer von Neumann Maschine libersetzen, da ihr Ausfiihrungsmodell von
diesem Maschinenmodell abgeleitet wurde. Bereits in den frithen achtziger Jahren hat man
erkannt, dafs die erreichbare Ausfiihrungsgeschwindigkeit auf einer Zielhardware abhéngig von
den Eigenschaften einer Programmiersprache ist (FORTRAN77-Code léft sich z.B. einfacher
vektorisieren [95, 96] als C-Code, da es in FORTRAN keine aliasing-Probleme gibt).

Ein grofieres Softwareprojekt durchgéngig in einer Programmiersprache zu realisieren scheint
nicht immer die beste Wahl zu sein. Denken wir beispielsweise an eine integrierte Entwicklungs-
umgebung, die eine graphische Benutzeroberfliche, einen Ubersetzer, ein lernfihiges Optimie-
rungssystem und eine Codedatenbank enthélt. Oder denken wir an ein heterogenes Grid [48],
in dem sowohl Vektor-, als auch massiv-parallele Systeme, SMP-Cluster und rekonfigurierbare
Einheiten vernetzt sind. Welche Programmiersprache ist fiir solche Projekte die beste?

Es scheint wiinschenswert, Teilprobleme mit den optimalen Programmierwerkzeugen zu losen,
und auf die am besten geeignete Hardware abzubilden. Spéatestens bei der Komposition des
Gesamtsystems stellt sich dann die Frage, wie die einzelnen Module Daten austauschen und

'Der Aufruf einer Methode wird als das Senden einer Nachricht interpretiert.
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wie sich der Kontrollflufs von Modul zu Modul bewegen kann. Dariiber hinaus bringen nahezu
alle Programmiersprachen spezielle Entwicklungswerkzeuge mit, so daf die Entwicklung eines
Projektes unter der Verwendung mehrerer Sprachen zu einem echten Problem werden kann.

1.2 Kombination von Programmiersprachen

Zahlreiche Ansétze zur Komposition von Modulen, die in unterschiedlichen Programmierspra-
chen entwickelt wurden, und zur Integration von Programmierkonzepten sind bereits beschrit-
ten worden. Grob betrachtet lassen sie sich in folgende vier Klassen einteilen:

e Spezialsprachen, die Konzepte mehrerer Programmierparadigmen in sich vereinen;

z.B.

Oz [120] (logisch / objektorientiert)

Curry [65] (funktional / logisch)

PIZZA [128| und Brew [14] (imperativ, objektorientiert und funktional)

— Objective ML [145] (funktional / objektorientiert)

— Skil [17] (imperativ und funktional)

— Leda [24] und J/MP [25] (funktional, logisch, imperativ und objektorientiert).

Dazu gehoren aber auch Domain Specific Languages; z.B. SQL, Postscript, die Hard-
warebeschreibungssprachen VHDL und VERILOG und natiirlich die zum Satz dieser
Arbeit verwendete Sprache IXTEX.

e Multilinguale Systeme, mit denen sich in verschiedenen Sprachen verfafite Module
koppeln lassen, z.B.:

— UNIX-pipes [61]
— Spezielle Koordinationssprachen [181]

— Frameworks fiir das verteilte Rechnen [69] (z.B. Corba [16], DCOM [59] und MPI
[58])

— Foreign Function Interfaces (FFI) (z.B. Haskell GreenCard [138], H/Direct [45] das
Prolog FFI [103], oder das JAVA Native Language Interface (JNI) [104]).

— Ubersetzung der Module in die Zielsprache einer virtuellen Maschine (z.B. UNCOL
[153][37], Pascal-Code [121], JAVA Virtual Maschine (JVM [105] [44]), oder das
.NET Framework von Microsoft [18])

e Rahmenwerke (engl.: Frameworks) zur Unterstiitzung von bestimmten Programmier-
stilen; z.B. die Rahmenwerke von Léufer [99] und Striegnitz [155] zur Integration von
Funktionen hoherer Ordnung und Currying in C++ | oder die von McNamara und
Smaragdakis entwickelte Bibliothek FC-++ zur Bereitstellung von Funktionen hoéherer
Ordnung und Listen mit verzogerter Auswertung [111].

e Eingebettete Programmiersprachen. Hier wird eine neue Sprache (die eingebettete
Sprache oder auch Gastsprache) in eine bestehende Sprache (die Hostsprache) einge-
bettet. Voraussetzung ist, dafs die Gastsprache syntaktisch gesehen eine Teilmenge der



18 KAPITEL 1. EINLEITUNG

Hostsprache ist. Die Idee ist, Objekte der eingebetteten Sprache auf Funktionen der
Hostsprache abzubilden, so dak Programme der eingebetteten Sprache sich als Kompo-
sition dieser Funktionen darstellen. Diese Funktionen fithren Berechnungen allerdings
nicht unmittelbar aus, sondern generieren einen abstrakten Syntaxbaum (engl.: Abstract
Syntax Tree - AST), der spéter von einem Interpreter ausgewertet wird.

Beispiele finden sich im Umfeld von C++ ; etwa die Einbettung eines einfachen A-Kalkiils
in Ct+ von Striegnitz [157], oder die Einbettung einer imperativen Sprache in C++
durch Jarvi [79]. Besonders beliebt ist die Einbettung von DSLs in funktionale Sprachen.
Beispiele finden sich in den Bereichen Parsing [110, 76, 130, pretty printing [75], Grafik
[46, 43|, Musik [72], Robotik [134], grafische Benutzeroberflachen [38], Datenbanken [100]
und dem Hardware-Design [15, 109, 129].

Spezialsprachen haben den Nachteil, daf sie nicht erweiterbar sind und in der Regel nur auf
wenigen Plattformen zur Verfliigung stehen. Ihr Vorteil ist, dafs sie speziell auf den Paradigmen-
Mix bzw. das intendierte Problemfeld zugeschnitten sind und ihre Ubersetzer spezifische Op-
timierungen bereitstellen kénnen.

Multilinguale Systeme koordinieren in erster Linie den Datenaustausch zwischen mehreren
Sprachen. Dieser ist meistens auf Grundtypen eingeschrinkt, was zu erheblichem Program-
mieraufwand beim Austausch von komplexeren Datentypen fiihrt. Besonders erschwert wird
der Datenaustausch, wenn Daten untrennbar mit Programmcode verbunden sind (z.B. Objekte
oder Funktionsabschliisse), oder unterschiedliche Strategien zur Speicherverwaltung eingesetzt
werden (etwa bei Sprachen mit und ohne garbage collection). Sprachiibergreifende Optimie-
rungen sind nicht moglich.

Rahmenwerke sind zwar hilfreich, wenn es darum geht, bestimmte Programmiertechniken in
einer Sprache einfacher zugénglich zu machen, kénnen eine Sprache mit nativer Unterstiitzung
flir diese Konzepte jedoch nicht ersetzen, da zum Beispiel ein spezialisiertes Typsystem fehlt
und keine der Programmiertechnik angepafiten Optimierungen vollzogen werden.

Der Ansatz der Spracheinbettung bietet hier Vorteile: Dadurch, dafs das eingebettete Pro-
gramm als AST vorliegt, kénnen semantische Tests und Optimierungen vorgenommen werden.
Ferner erlaubt er die simultane Integration mehrerer Sprachen und ist erweiterbar.

Die Herausforderung liegt hier im Design der Hostsprache. Um Typfehler in einem Programm,
welches in der Gastsprache verfafst wurde, moglichst frith zu erkennen, muf man unzuléssi-
ge Funktionskompositionen durch das Typsystem der Hostsprache ausschlieffen. Ansonsten
konnten Typfehler im Gastprogramm erst zur Laufzeit, wenn der Typchecker der Gastsprache
ausgefiihrt wird, erkannt werden — der AST fiir das Gastprogramm liegt ja erst zur Laufzeit
vor.

1.3 Ziele dieser Arbeit

Im Rahmen dieser Arbeit wird ein neuer Ansatz zur Einbettung von Programmiersprachen
vorgestellt. Dieser beruht auf der innovativen Kombination zweier Techniken in einer Pro-
grammiersprache: der strukturellen Typanalyse [67] und der partiellen Auswertung
[51].

Grob skizziert stellt sich der Ansatz wie folgt dar: Die Gastsprache wird durch Uberladung von
Funktionen in die Hostsprache eingebettet. Dabei werden die Funktionen so iiberladen, daf
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ein AST fiir das jeweilige Programmfragment der Gastsprache generiert wird. Das besondere
an diesem AST ist, dat man seinen strukturellen Aufbau aus dem Namen seines Datentyps
ablesen kann.

Durch spezielle Sprachkonstrukte (strukturelle Typanalyse) kann die im Typ sichtbare Struk-
tur des AST analysiert werden, um darauf aufbauend eine semantische Analyse und eine
Ubersetzungsfunktion von der Gastsprache in die Hostsprache zu implementieren. Typabhéin-
gige Operationen werden durch partielle Auswertung zur Ubersetzungszeit der Hostsprache
abgearbeitet, so dak man den Ubersetzer der Hostsprache effektiv zur Ubersetzung der Gast-
sprache in Maschinensprache einsetzen kann.

Wir stellen folgende Hypothesen auf:

H1 Strukturelle Typanalyse, gepaart mit partieller Auswertung, ist ein geeignetes Werkzeug
zur Einbettung einer getypten Sprache in eine Hostsprache.

H2 Diese neue Technik der Spracheinbettung erlaubt prinzipiell die Ubersetzung der Gast-
sprache in laufzeiteffizienten Maschinencode.

H3 Unsere Methode ist geeignet, die Phinomene der C++ -Template-Metaprogrammierung
zu beschreiben.

Zum Beweis dieser Thesen gehen wir wie folgt vor: Wir werden zunéchst eine Modellsprache
entwickeln, die das Konzept der strukturellen Typanalyse unterstiitzt und einen partiellen
Auswerter fiir diese Sprache vorstellen, mit dem Berechnungen, die im Zusammenhang mit
der strukturellen Typanalyse stehen, in die Ubersetzungszeit verlagert werden konnen.

Aufbauend auf dieser Modellsprache werden wir das Prinzip der Spracheinbettung mittels
struktureller Typanalyse und partieller Auswertung am Beispiel einer sehr einfachen Gast-
sprache demonstrieren und untersuchen, ob unsere Methode zu effizientem Programmcode
fiihrt, inwieweit sie der Gastsprache Beschriankungen auferlegt und wie man die Modellspra-
che erweitert, um sie als Hostsprache fiir nahezu beliebige Gastsprachen auszubauen.

Zum Nachweis unserer dritten Hypothese, werden wir versuchen, unsere Modellsprache in Be-
ziechung zu den Phénomenen der C++ -Template-Metaprogrammierung zu setzen. Es wird
sich herausstellen, daff dies moglich ist und somit erstmalig ein Modell fiir diese Programmier-
technik zur Verfligung steht.

Um die Praxistauglichkeit unserer Methode zur Spracheinbettung auf die Probe zu stellen,
werden wir schliefslich untersuchen, ob sich eine berechnugsvollstindige funktionale Sprache
mit verzogerter Auswertung und algebraischen Datentypen in C++ integrieren 1aft.

1.4 Aufbau dieser Arbeit

Diese Arbeit besteht aus zwei Teilen. Im ersten Teil besprechen wir die Grundlagen der Sprach-
integration durch strukturelle Typanalyse und partielle Auswertung.

In Kapitel 2 prisentieren wir die notwendigen Grundlagen. Neben Grundbegriffen aus der uni-
versellen Algebra und der Ordnungstheorie werden diverse Varianten des A-Kalkiils vorgestellt
und es wird das Prinzip der partiellen Auswertung erklart. Kapitel 3 befafst sich mit der Erwei-
terung des A-Kalkiils um Sprachmittel zur strukturellen Typanalyse, zeigt Beispiele fiir deren
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Anwendung und stellt einen partiellen Auswerter vor, mit dem typabhéngige Operationen in
die Ubersetzungszeit verlagert werden kénnen. Den Kern des ersten Teils dieser Arbeit bildet
Kapitel 4. Hier erlautern wir das Prinzip der Sprachintegration durch strukturelle Typanalyse
und partielle Auswertung, gehen auf die Grenzen dieses Ansatzes ein und zeigen, wie unsere
Modellsprache erweitert werden kann, um diese Grenzen zu sprengen und welche Auswirkun-
gen die Erweiterungen auf die Eigenschaften unserer Modellsprache haben. Dariiber hinaus
zeigen wir an Beispielen, dafs sich unser Ansatz grundsétzlich zur Implementierung von do-
ménenspezifischen Programmtransformationen (Optimierungen) eignet. Im Ergebnis erhalten
wir am Ende des Kapitels eine Hierarchie von Sprachen, die die Einbettung von Gastsprachen
mit unterschiedlichen Eigenschaften erlauben.

Kapitel 5 bildet das Bindeglied zwischen dem (eher theoretischen) ersten und dem praktischen
zweiten Teil dieser Arbeit. Nach einer kurzen Einfithrung in C++ -Templates und Uberladung
in C++ werden wir zeigen, wie sich die Sprachelemente unserer Modellsprache auf C++ abbil-
den lassen. Wir werden feststellen, daf dies fiir nahezu alle Sprachelemente der Modellsprache
moglich ist und sich C++ daher als gute Testplattform anbietet, um die Tauglichkeit unseres
Ansatzes an einem Praxisbeispiel zu erproben.

Im zweiten Teil der Arbeit beschéftigen wir uns mit einer mittelgrofen Anwendung der
Spracheinbettung durch strukturelle Typanalyse und partielle Auswertung. Konkret werden
wir beschreiben, wie sich eine funktionale Sprache mit verzogerter Auswertung und algebrai-
schen Datentypen in C++ einbetten l&ft.

In Kapitel 6 starten wir mit einer allgemeinen Motivation und Definition der Multiparadigma-
Programmierung, um aufzuzeigen, daf sie besonders hohe Anforderungen an ein Werkzeug zur
Spracheinbettung stellt. Insbesondere werden fiir das objektorientierte und das funktionale
Paradigma essentielle Begriffe und Eigenschaften diskutiert, auf die wir im weiteren Verlauf
zuriickgreifen.

In Kapitel 7 stellen wir die funktionale Sprache EML zun#chst anhand von Beispielen vor.
Die Syntax von EML wird in Kapitel 8 formal definiert, um anschliefsend zu zeigen, wie sich
EML (syntaktisch) in Ct++ integrieren laft. Einen Typechecker fiir EML entwickeln wir in
Kapitel 9, wobei wir auf die Technik der abstrakten Interpretation zuriickgreifen. Nachdem
der abstrakte Interpreter formal beschrieben wurde, gehen wir auf seine Implementierung in
CH++ ein.

Die EML zu Grunde liegende Auswertungsstrategie (Graphreduktion) wird in Kapitel 10 zu-
néchst informell beschrieben. Anschliefend beschreiben wir eine abstrakte Maschine (einen
Interpreter), der EML-Programme mittels Graphreduktion auswertet und besprechen, wie sich
die Komponenten dieser Maschine in C++ darstellen lassen. Nachdem die Optimierung von
endrekursiven Aufrufen in EML besprochen wurde, werden erste Testergebnisse préasentiert
und analysiert. Kapitel 11 beschéftigt sich schlieklich mit der Integration von algebraischen
Datentypen in EML. Wir werden zeigen, wie sich algebraische Datentypen im Typsystem von
C++ darstellen lassen und wie der Typechecker und der Interpreter fiir EML zu erweitern
sind, um algebraische Datentypen auch in EML zugénglich zu machen. Das Kapitel schliefit
mit der Préisentation und Diskussion von Laufzeitergebnissen.

In Kapitel 12 fassen wir unsere Ergebnisse zusammen und priifen, inwieweit sich unsere Hy-

pothesen bestéatigt haben. Dariiber hinaus geben wir einen Ausblick auf mégliche Weiterent-
wicklungen und Anwendungen.
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Grundlagen der Sprachintegration
durch strukturelle Typanalyse
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Kapitel 2

Allgemeine Grundlagen

In diesem Kapitel werden theoretische Grundlagen présentiert, auf die im weiteren Verlauf der
Arbeit zuriickgegriffen wird. Neben einer kurzen Einfiihrung von Begriffen aus der universellen
Algebra und der Ordnungstheorie, werden diverse Varianten des A-Kalkiils kurz vorgestellt.
Dariiber hinaus wird in einem kurzen Exkurs das Prinzip der partiellen Auswertung erklart.
Dieses Kapitel erhebt nicht den Anspruch einer umfassenden theoretischen Modellierung und
Diskussion. Vielmehr dient es der Festlegung von Notationen und der Wiederholung der ope-
rationellen Semantik und der Durchleuchtung verschiedener Aspekte von Typsystemen.

Am Ende des Kapitels geben wir Hinweise auf vertiefende Literatur.

2.1 Universelle Algebra

Definition 2.1 (Signatur). Sei F' eine Menge von Funktionssymbolen und o : F' — N eine
Funktion, die jedem Funktionssymbol eine Stelligkeit zuordnet. Dann heifst ¥ = (F, o) eine
Signatur. Fiir i € N sei

F'={f € Flo(f) =1}

die Menge der i-stelligen Funktionssymbole. Die Elemente aus F? werden auch Konstanten
genannt. %

Definition 2.2 (Algebra). Sei 3 = (F, o) eine Signatur, A eine Menge und « eine Abbildung,
die jedem Funktionssymbol aus f € F" eine Funktion A™ — A zuordnet. Dann ist A = (A, «)
eine Y-Algebra. Anstelle von a(f) schreiben wir auch f4.

O

Die Menge A kann durchaus aus komplexen Objekten (etwa Termen) bestehen. Es ist wichtig,
sich klar zu machen, daf in der Definition einer Algebra keinerlei Aussage dariiber gemacht
wird, wie die Objekte aus A ,hingeschrieben” werden konnen - geschweige denn, was diese
iiberhaupt sind. Die konkrete Syntax, in der Objekte der Menge A notiert werden, ist zunédchst
offen.

Definition 2.3 (Homomorphismus). Seien A = (A,«) und B = (B, ) ¥-Algebren. Eine
Abbildung h : A — B heilt Homomorphismus, falls

23
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h(falay, -+ an)) = fs(h(ar),-- - h(an))

VfeF" a; € A; n € N. Besitzt h : A — B die Homomorphieeigenschaft, so schreibt man
auch h: A — B. O

Anmerkung 2.1. Homomorphismen sind strukturerhaltende Abbildungen zwischen Y-Alge-
bren. Offensichtlich sind Homomorphismen unter Komposition abgeschlossen; sind also f :
B — C und g : A — B Homomorphismen, so auch (fog)(ai, - ,a,) = f(g(ar, -+ ,a,)). ¢

Definition 2.4 (X-Termalgebra). Sei ¥ = (F, o) eine Signatur und X eine Menge von Varia-
blen mit ' N X = (). Dann ist die X-Termalgebra iiber X

Tx(X) = (Te(X), a)
definiert durch

1. Tx(X) ist die kleinste Menge mit

(a) X UF° C Tx(X) (Variablen und Konstanten)
(b) t1, - ,tn €Tx(X), n>1, fe F"= f(t1, - ,tn) € Tn(X) (Applikation)

2. Jedes f € F wird von « als ,,Konstruktorfunktion” interpretiert:
af) : Te(X)" — Tn(X)
a(f)(th 7tn) = f(th 7tn) ,Vf S Fnan S Natz S TE(X) <>

Definition 2.5 (Frei erzeugte X-Algebra). Sei ¥ = (F, o) eine Signatur, A = (A, «a) eine
Y-Algebra und Z C A. Dann heifit A freie X-Algebra mit Erzeugermenge Z, falls gilt:

e fiir jede X-Algebra B = (B,3) und jede Abbildung ¢ : Z — B gibt es genau eine
homomorphe Erweiterung ¢ : A — B. O

Satz 2.1. Sei ¥ = (F,0) eine Signatur. Dann ist die 3-Termalgebra 75 (X) = (I%(X), ) frei
erzeugte >-Algebra mit Erzeugermenge X.

Da 75 (X) frei von X erzeugt ist, kann man diese X-Algebra als Stellvertreter einer Klasse von
Y-Algebren betrachten; insbesondere auch deshalb, weil X = () nicht ausgeschlossen wurde.
Der Vorteil der Termalgebra liegt darin, daf man mit ihrer Hilfe von der konkreten Syntax
abstrahieren kann.

Definition 2.6 (Die Funktionen vars, fsyms und kopf). Sei ¥ = (F, o) eine Signatur. Die
Funktion vars : Ts(X) — P(X)! ermittelt die in einem Term vorkommenden Variablen wie
folgt:

e Vre X : vars(z) ={x}

o Vf e FY : vars(f)=10

1P (z) bezeichnet die Potenzmenge von X.
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o vars(f(ty, - ,tn)) =vars(ty) U---Uvars(t,) mit f € F, t; € Tx(X) (1 <i<n)

Die Funktion fsyms : Tx(X) — P(F) ermittelt die in einem Term enthaltenen Funktions-
symbole:

e VxeX : fsyms(z)=10
o Vfec FO : fsyms(f)={f}

o fsyms(f(tn, b)) = {f} U Fsyms(tr) U - U fsyms(ta) mit [ € F, t; € Ts(X)
(1<i<n)

Die Funktion kopf : Tx(X) — F zur Bestimmung des Termkopfes, ist folgendermafen defi-
niert:

« VfEF : kopf(f)=f
o kopf(f(t1,- ta)) = fmit f € F, t; € Ts(X) (1 <i<n) 0

Definition 2.7 (Substitution). Sei ¥ = (F,0) eine Signatur, X eine Variablenmenge und
subst : Ts,(X) — Tx(X) ein Homomorphismus. Der Homomorphismus subst heift Substitu-
tion, falls

dom(subst) = {x € X | subst(x) # x}

endlich ist. Die Menge aller Substitutionen wird mit Sub bezeichnet. O

Substitutionen werden wir oft in der Form subst = {x1 — s1, -+ ,x, — s,} angeben und
meinen damit, dafl subst(z1) = s1, subst(xz) = sg usw. gilt.

Anmerkung 2.2. Da Tx(X) frei von X erzeugte 3-Algebra ist, ist ein Homomorphismus subst
bereits eindeutig bestimmt, wenn man eine Belegung der Variablen angibt, also eine Funktion
subst’ : X — Tx(X) vorgibt. Da Homomorphismen unter Komposition abgeschlossen sind,
fiihrt die Komposition zweier Substitutionen wieder zu einer Substitution. O

Definition 2.8 (Unifikation). Sei 7x(X) = (Ix(X), ) eine X-Termalgebra und t1,ty €
T%(X). Eine Substitution subst € Sub heifst Unifikator fiir £; und o, falls subst(t;) =
subst(ty) gilt. Ein Unifikator subst heift allgemeinster Unifikator, falls fiir jeden Unifikator
subst’ € Sub gilt: I\ € Sub : subst’ = X o subst. O

Terme kann man sich anschaulich auch als Baume vorstellen (siche Abbildung 2.1). Mit Hilfe
der Standardnumerierung von Baumen kann man Stellen im Term gezielt ansprechen und
damit die Begriffe Unterterm und Untertermsubstitution einfiihren.

Definition 2.9 (Unterterm / Untertermsubstitution). Die Menge O(t) der Positionen (occur-
rences) eines Terms ist eine Menge von Wortern iiber dem Alphabet der natiirlichen Zahlen
und dem Symbol ,..”, die induktiv definiert ist durch?

2¢ bezeichne das leere Wort.
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e O(f) = {e} fiir fe F°
e Ox)={e} firxe X

e O(t) ={e}U{ip|0<i<n,peO(t),p#e U{0..n} falls t = f(tg, - ,tn).
Ein Unterterm t|, von t = f(to, - ,t,) an der Stelle p € O(t) ist definiert durch:

o tl,=t fallsp=ce
o t|,=t; fallspe N

o t, =ti|g, falls p=1i.q, 0 <i<n.

Mit t[u « s] wird der Term bezeichnet, den man aus ¢ erhélt, wenn man den Unterterm von
t an der Stelle u (t|,) durch s ersetzt.

Die Funktion depth:(u), u € O(t), t € Tx(X), die Tiefe des Teilterms von ¢ an der Stelle u,
ist induktiv definiert durch

o depthi(e) =0
o depthy(i) =1, falls i € N

o depthy(i.q) =1+ depthi(q), falls i € N, q € O(t). O

Abbildung 2.1: Standardnumerierung von B&umen am Beispiel des Terms t =

fg(y, M=), @, h(2)).

Anmerkung 2.3. depthy(u) zdhlt gewissermafsen die Zahlen, die in einer Positionsmarke auf-
tauchen. So ist zum Beispiel depth;(0.1.0) = 3. O
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Definition 2.10 (Match / Matchordnung). Seien 75 (X) = (Tx(X),a) eine X-Termalgebra
und s,t € Tx(X) Terme. Dann sind die Relationen < und = iiber T5(X) x Tx(X) definiert
durch:

o s It < dsubst € Sub : subst(s) = t. subst heifst dann Match von s auf ¢ und <
heifst Matchordnung.

e s=t & s<dtAtds. O

Mit Hilfe der Relation < lassen sich Terme hinsichtlich ihrer Allgemeinheit sortieren. Gilt
s < t, so ist s allgemeiner als ¢ bzw. t spezieller als s. Ohne Beweis sei bemerkt, daff <
eine Vorordnung (also reflexiv und transitiv) ist und = eine Aquivalenzrelation (also reflexiv,
transitiv und symmetrisch) ist. Eine Aquivalenzklasse von = wird mit [t]_ = {¢|t/ = t}
bezeichnet. Zwei Terme sind also genau dann &quivalent, wenn sie bis auf Umbenennung der
Variablen identisch sind.

2.2  Ordnungstheoretische Grundlagen

Definition 2.11 (Halbordnung). Sei A eine Menge und < C A x A eine Relation, so daf <

e reflexiv: a< a
e transitivia<b A b<c=a<c

e anti-symmetrisch: a <b A b<a =a=0b

fir alle a,b € A. Dann heift A = (A; <) eine Halbordnung. O

Definition 2.12 (Monotone Funktion). Seien A = (A; <4) und B = (B; <p) Halbordnungen
und f: A — B eine Funktion. f heifft monoton, falls

Vai,az € A mit a1 <4 a2 = f(a1) <p f(a2). %

Korollar 2.1. Monotone Funktionen sind unter Komposition abgeschlossen.

Definition 2.13 (Gerichtete Menge). Sei A = (4; <) eine Halbordnung und 7' C A; T # (.
Dann heifst T" gerichtet genau dann, wenn

Yai,a9 € TIbeT : a1 <b A ay <b. O

Anmerkung 2.4 (Mengenschreibweise). Anstatt V¢t € T : a < ¢ schreibe: a < T'; anstelle von
VieT:t<akuz T <aund fiir {f(t)|t € T} einfach: f(T). O

Definition 2.14 (Obere Schranke, kleinstes Element, Supremum). Sei A = (A; <) eine Hal-
bordnung, T'C A und T # (). Dann heikt a € A obere Schranke von T, falls T' < a. a heifit
kleinstes Element von T, falls a < T und a € T'. Besitzt {b|T < b} ein kleinstes Element,
so heifst dieses kleinste obere Schranke oder Supremum | |7" von T. O
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Definition 2.15 (Untere Schranke, groftes Element, Infimum). Sei A = (A; <) eine Halb-
ordnung, T'C A und T # (). Dann heift a € A untere Schranke von T, falls a < T'. a heifit
grofites Element von 7', falls T < a und a € T. Besitzt {b|b < T} ein groftes Element, so
heiflt dieses grofite untere Schranke oder Infimum [ |7 von T. O

Definition 2.16 (Vollstdndige Halbordnung). Sei A = (A;<) eine Halbordnung. A heifst
vollstandig, falls gilt:

1. A besitzt ein kleinstes Element 1 € A

2. Jede gerichtete Teilmenge T C A hat in A eine kleinste obere Schranke | |7 € A. O

2.3 Ein erweiterter getypter \-Kalkiil: \i*

2.3.1 Syntax

Bei der Beschreibung der Syntax einer Programmiersprache unterscheidet man zwischen ab-
strakter und konkreter Syntax. Die konkrete Syntax beschreibt, wie Programme in einer Spra-
che tatséchlich aussehen, also wie ein Programmierer sie eingibt. Unter der abstrakten Syntax
versteht man eine erheblich vereinfachte Programmdarstellung in Form eines Baums — dem
abstrakten Syntaxbaum (AST). Sie ist das Produkt aus den friihen Analysephasen eines Uber-
setzers. Kin Programmtext wird zunéchst durch die lexikalische Analyse in eine Sequenz von
sogenannten Token zerlegt. Das sind z.B. Bezeichner, Konstanten, Schliisselworter, Kommen-
tare usw. Token, die fiir die Bedeutung eines Programmes nicht relevant sind (z.B. Kommen-
tare, Leerzeichen, Tabulatoren), werden dabei herausgefiltert.

Anschliefend wird der Tokenstrom einem Parser zugefiihrt, der daraus den AST konstruiert.
Der Parser beriicksichtigt Operatorpriazedenzen und Assoziativitdten und macht diese in der
Baumstruktur sichtbar, so dafs in der abstrakten Syntax auf Klammern verzichtet werden
kann.

Zum Beispiel wiirde aus dem Term (a + b) * ¢ der Baum

*

/ \

+ C

/ \
a b

entstehen; wohingegen der Term a + b * ¢ durch diesen AST repréasentiert wird:

+

/ \
a *

/ \
b C

(* bindet starker als +)
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Die abstrakte Syntax orientiert sich an der Baumdarstellung, weshalb man hier auf die Ter-
minalstrings der konkreten Syntax (z.B. die runden Klammern) verzichten kann. Aus Platz-
griinden werden abstrakte Syntaxbdume gerne als Zeichenkette notiert. Diese entsteht durch
Traversieren des AST mit einer Prdorder-Strategie; z.B. schreibt man den Term (a + b) * ¢ in
konkreter Syntax als * + a b ¢ in abstrakter Notation.

In dieser Arbeit werden wir uns vornehmlich auf die abstrakte Syntax einer Sprache konzen-
trieren. Grammatiken beschreiben daher eher giiltige Baumstrukturen als giiltige Programme.

Um Programme &sthetischer formulieren zu kénnen, erlauben wir in der abstrakten Notation
(als Zeichenkette) die infix-Notation von bindren Operatoren, oder setzen zumindest in Beispie-
len eine konkrete Syntax voraus, die uns syntaktischen Zucker liefert, um die infix-Schreibung
von binédren Operatoren zu ermoglichen, oder Terme durch Klammerung {ibersichtlicher dar-
stellen zu konnen.

Eine klare Abgrenzung von konkreter und abstrakter Syntax wollen wir nicht weiter verfolgen
— sie wird sich in der Regel aus dem Kontext heraus ergeben.

T m Typen

bool Wahrheitswerte
int Ganze Zahlen
T—T Funktionstyp*)
i 5= Terme
T Variable™*)
if ¢ thent else t Selektion
H+,—, %, /,==}t Binére Operation
3 Logisches nicht
fixt Fixpunktberechnung
Ax Tt A-Abstraktion
tt Applikation*)
@ g5= Konstanten
true Konstante ,,Wahr”
false Konstante ,,Falsch”
o, —10,1,... Numerische Konstanten
W 9= Werte
c Konstante
e Tt A-Abstraktion ™)

Abbildung 2.2: Syntax von A\f3*. Syntaktische Formen, die den A\-Kalkiil ohne Erweiterungen
beschreiben, sind mit *) gekennzeichnet.

Abbildung 2.2 zeigt die Grammatik zur Syntax eines erweiterten \-Kalkiils, den wir A\fi*-
Kalkiil nennen. Die Grammatik haben wir als Tabelle, in einer leichten Variation der Backus
Naur Form (BNF) angegeben.

Die Tabelle ist in Blocke eingeteilt. Die jeweils erste Zeile (z.B. ¢ ::=) legt den zu definie-
renden syntaktischen Bereich — hier die Menge der Terme — fest und zeichnet die Variable ¢
als Platzhalter fiir beliebige Terme aus. Jede nachfolgende Zeile beschreibt eine alternative
syntaktische Form fiir Terme, wobei an Stellen, wo die Variable ¢ steht, beliebige Terme ein-
gesetzt werden konnen. Die Definition ist also rekursiv. In der dritten Spalte geben wir der
syntaktischen Form einen Namen.
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Aus Platzgriinden verwenden wir bei der Definition der binéren infix-Operatoren eine Men-
genschreibweise. Mit ¢ {+, —,*, /,==} t ist gemeint, daf zwischen den zwei Termen genau
eines der aufgefithrten Operatorsymbole stehen darf.

Die Variable t wird auch Metavariable genannt — Variable, weil wir beliebige Terme fiir
sie einsetzen konnen und Meta, weil es sich um keine Variable der Objektsprache (dem \f*-
Kalkiil) handelt.

Taucht eine Metavariable auf der rechten Seite von ::= mehrfach auf (wie z.B. bei der Funkti-
onsapplikation), so bedeutet dies nicht, dafs hier identische Terme eingesetzt werden miissen.
Wenn es uns wichtig erscheint, die mogliche Verschiedenheit von Termen zu betonen, oder,
um die verschiedenen Vorkommen einer Metavariable gezielt ansprechen zu kénnen, werden
wir Metavariablen auch mit Indizes versehen. Dann stehen z.B. tq, t9 etc. fiir Terme, T, To
etc. flir Typen und so fort.

Wir unterscheiden Werte und Terme. Die Menge der Werte beschreibt Objekte, die als Er-
gebnis einer Berechnung hervorgehen kénnen. Streng genommen miissen diese syntaktischen
Objekte noch interpretiert werden, und wir miissten zwischen der 1 als syntaktisches Objekt
und der 1 als Element der ganzen Zahlen unterscheiden. Dasselbe gilt fiir Operatorsymbole
wie +, die einmal als syntaktisches Objekt und ein anderes Mal als mathematische Funktion
verwendet werden. In der Regel wird die Bedeutung aus dem Kontext heraus klar. Gegeben-
falls iberstreichen wir Werte und Operatoren, um deutlich zu machen, dak das interpretierte
Objekt gemeint ist. Dann bezeichnet 143 ein syntaktisches Objekt, withrend 1 + 3 das mathe-
matische Objekt ist, welches wir durch 4 ersetzen kénnen. Die Riicktransformation zu einem
syntaktischen Objekt verstehen wir als rein impliziten Vorgang.

Die Applikation setzen wir als linksassoziativ voraus; die Wirkung von A-Bindungen erstrecke
sich so weit wie moglich nach rechts. Das heifst:

tl t2 t3 steht fur ((tl tg) tg)
Ax Tty te  steht fiir  Ax: T.(¢ t2)

2.3.2 Grundlegende Begriffe

Der Geltungsbereich (engl.: scope) einer Variablen in einer A-Abstraktion Ax : T.t erstreckt
sich immer iiber den gesamten Term t. Man sagt, dalt x in ¢ eine gebundene Variable ist.
Ist x in t nicht gebunden, so heiflt x freie Variable in ¢.

Die Menge F'V(t), die alle in ¢ frei vorkommenden Variablen enthélt, ist induktiv definiert
durch

FV(z) = {x}
FV(Ax:Tt) = FV()\{z}
FV(tite) = FV(t1) UFV(t2)
FV(if t; then ty elsety = FV(t1) UFV(t2) UFV(t3)
FV(t {+7_7*7/7::} t2) = FV(th)UFV(ta)
Fv(it) = FV(t)
FV(fixt) = FV(t)

Einen Term, der keine freien Variablen enthélt, nennen wir abgeschlossenen Term (engl.:
closed term).
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Wir schreiben ¢[s/x] (lies: s fiir z in ¢), um den Term zu beschreiben, der durch Substitution
von x mit dem Term s entsteht:

x[s/x] = s

zls/yl = = falls z # y
(Ay.t)[s/x] = My.(t[s/z]) falls x # y und y & FV (s)
(Ax.t)[s/xz] = At
(tita)[s/x] = ti[s/x]tas/x]

Mit der Forderung, dafl y in s nicht frei vorkommen darf, schliefsen wir den Fall aus, daf eine
Variable in s irrtiimlich gebunden wird. Ohne diese Forderung wére z.B.

My.x ylyz/x] = My.(y 2)z

und die in y z frei vorkommende Variable y wiirde ,durch die Hintertiir” gebunden.

Wir legen fest, daft zwei Terme, die sich nur in den Namen der gebundenen Variablen unter-
scheiden, dquivalente Terme sind. Die Terme Az : T.x z und Ay : T.y z sind beispielsweise
aquivalent (x ist gebunden und wurde zu y umbenannt); die Terme Az : Tz z und Az : Tz y
hingegen nicht.

Die Aquivalenz von Termen kénnen wir ausnutzen, um Konflikte bei der Substitution zu
umgehen. Betrachten wir erneut den Problemfall Ay.x y[yz/z]. Dieser A-Term ist dquivalent
zu Aw.x w; wir konnen also zu Aw.x w|x/yz| iibergehen und damit den Konfliktfall umgehen.

Die Umbenennung von gebundenen Variablen heifft a-Konvertierung und fortan gehen wir
davon aus, dafs - sofern erforderlich - a-Konvertierungen bei der Substitution automatisch
durchgefiihrt werden.

2.3.3 Reduktionsstrategien

In seiner puren Form kennt der A-Kalkiil keine Konstanten und keine eingebauten Primitive.
Grundlegend fiir die Berechnung ist die Anwendung einer Funktion auf ein Argument, welches
selbst wieder eine Funktion sein kann.

Ein Berechnungsschritt bedeutet den Ubergang von einer Applikation (Az.t;) to zu einem
Term t3, wobei man t3 aus t1 erhélt, indem man alle Vorkommen der gebundenen Variablen
x in t1 durch ty ersetzt; bzw. formal:

()\x.tl) t2 — tl[tg/fz’]

Diesen fiir den A-Kalkiil essentiellen Reduktionsschritt nennt man S-Reduktion.

Bemerkung: — heifit Reduktionsrelation und mit — beschreiben wir ihren reflexiven und
transitiven Abschluf.

Ein Term, der sich mit Hilfe von S-Reduktion (oder einer der noch vorzustellenden Regeln)
reduzieren lakt, ist ein Redex. Ein Term ¢, der nicht weiter reduziert werden kann, heifdt
Normalform und wir schreiben ¢ || um dies kenntlich zu machen.

In einem Term kann es mehrere Redexe geben und die Reduktionsrelation — l&ft einem die
freie Wahl, welchen Redex man als néchstes reduziert.
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Diese Wahlfreiheit ist insofern unkritisch, als dafs die 8-Reduktion konfluent ist (siehe z.B. [13,
Theorem 2.3.7]). Das heift, daf sich zwei auseinanderlaufende Reduktionspfade grundsétzlich
wieder zusammenfiihren lassen:

te Sty Als —tg=> Tty 1ty =ty ANy — t,

Unendliche Reduktionspfade sind dadurch natiirlich nicht ausgeschlossen.

Hinsichtlich einer Implementierung ist man mehr an einem deterministischen Verfahren zur
Auswertung von Afi*-Termen interessiert.

Diverse Ansétze mit jeweils unterschiedlichen Eigenschaften sind hierzu untersucht worden.
Bei der mormal order Strategie wird immer der am weitesten links aufsen stehende Term
reduziert; z.B.:

(Az : int.x 4+ )(3 % 3)
3x3 +3x3
94 3x3

) =0
18

U

Offenbar wird der Term 3 * 3 hier zweimal ausgewertet — spéter werden wir Varianten der
normal order Strategie kennenlernen, bei denen die doppelte Argumentauswertung verhindert
werden kann.

Eine interessante Figenschaft der mormal order reduction ist, daf diese Strategie immer zu
einer Normalform fiithrt — sofern diese existiert (siehe [12, Theorem 13.2,2]).

Eine Auswertungsstrategie, die sich leichter auf von Neumann Rechner abbilden léft, ist die
call by value Strategie, bei der Funktionsargumente ausgewertet werden, bevor sie an eine
Funktion iibergeben werden:

(Az :intx 4+ 2)(3%3)
—  (Az:int.x 4+ 2)(9)
— 949

2.3.4 Operationelle Semantik

Mit einer Semantik wird den syntaktischen Formen einer Sprache eine Bedeutung zugeordnet.
Zur Beschreibung der Semantik von A***-Termen werden wir auf einen operationellen Ansatz
zuriickgreifen, da dieser ndher an einer Implementierung ist, als beispielsweise eine denota-
tionelle Semantik, die sich primér mit semantischen Bereichen und der Interpretation durch
Funktionen beschéftigt.

Eine operationelle Semantik fiir Af* beschreibt die Bedeutung eines Terms durch eine ab-
strakte Maschine, deren Zustand ein einfacher Af*-Term ist. Mogliche Zustandsiibergéinge
(Transitionen) beschreiben wir durch Regeln der Form:

-
_Pramisse(n) g Regelname )
t1 — 1o
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Diese Regel mit Namen E-Regelname? sagt aus, daff die Maschine unter der Voraussetzung,
daR die in der Primisse genannten Uberginge moglich sind (bzw. die in der Primisse gefor-
derten Bedingungen erfiillbar sind), vom Zustand ¢; zum Zustand ¢y iibergehen kann. Mit
anderen Worten kann der Term ¢; mit einem Maschinenschritt zum Term ¢ reduziert werden.

Ein Endzustand ist erreicht, wenn der aktuelle Zustand ein Wert ist.

Abbildung 2.3 zeigt das vollstindige Regelwerk zur Beschreibung aller moglichen Zustands-
ibergénge. Wie gehabt, bezeichnen wir mit ¢[v/z] den Term, den wir aus ¢ gewinnen, indem
wir alle Vorkommen von z in ¢ durch v ersetzen (z.B. ist (z 4 2)[0/x] = 0+ 2). Wollen wir in
einem Term gleich mehrere Variable ersetzen, schreiben wir dies als t[t1/x1, -+ ,t,/2y].

Grundsétzlich kann eine Regel dann auf einen Term angewendet werden, wenn es eine Substi-
tution fiir die Metavariablen der linken Seite des Zustandsiibergangs gibt, die diese mit dem
Term unifiziert. Dabei diirfen Metavariablen natiirlich nur durch syntaktische Formen aus dem
ihnen zugeordneten Bereich ersetzt werden.

Zum Beispiel kann der Automat aus dem Zustand (Ax : int.z + 3) 4 mit Regel E-AppAbs
in den Zustand 4 + 3 iibergehen. Die Regel greift, da man mit Az : T.t[int /T, x + 3/t] eine
geeignete Substitution finden kann.

Komplexer wird die Anwendung von Regeln, die Pramissen enthalten. Nehmen wir zum Bei-
spiel den Term 7 + (Ax : int.z + 3) 4, so ist Regel E-4-2 anwendbar, wenn man v, durch
den Wert 4 und ¢, durch den Term (Az : int.z + 3) 4 ersetzt. Allerdings ist ein Ubergang
nur dann erlaubt, wenn sich ¢, zu einem Term t; reduzieren lakt. Wir haben bereits gezeigt,
daf dies moglich ist und dabei der Term 4 + 3 entsteht. Der Automat kann somit folgenden
Zustandsiibergang vollziehen:

7+ \a:inta+3)4— 7+ 4+3) (BE-+-2)

Im néchsten Schritt kann abermals die Regel E-+-2 angewendet werden — diesmal entspricht
tp dem Term 4 4 3 und aus dem Zustand 4 + 3 kann der Automat mit Regel E-4--C in den
Zustand 7 iibergehen, was dann den Ubergang

T+(A+3)—7+7 (BE-+4-2)

erlaubt. Nochmaliges Anwenden von E-+-C fiihrt den Automaten schliefslich in den Endzu-
stand 14. Derartige Ableitungen kann man sehr gut als Baum darstellen:

(Az :int.x+3)4 —4+3 (E-AppAbs)
7+ (Ar:intwx +3) -7+ (4+3)

T+(A+3)—T+7

7T+7T—14

(E-+-2) 4+3—7 (E-4-C)

(B-+-2)

(B-+-C)

Die Reihenfolge der Auswertung konnen wir durch geschickte Wahl der Metavariablen steuern:
Da v sich ausschlieklich iiber Werte erstreckt, kann die Regel E-AppAbs nur angewendet
werden, wenn die rechte Seite (das Argument) einer Applikation eine Variable ist. E-App1l
kann hingegen nur dann angewendet werden, wenn t¢; kein Wert ist — insbesondere weil in
der Pramisse gefordert wird, dak ¢; zu ¢} reduzierbar ist — eine Bedingung, die z.B. von

3 _E steht fiir Evaluation
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1 =t t i t—t/
L "L (E-Appl) 775_) ~ (E-App2)
vt — U

ti1to — tlltg
(A\x: T.t) v — t[z/v] (E-AppAbs)

te — t.

if ¢, then ¢, else t. — if ¢/, then #; else t.

(E-IfStep)

if true then t; else t. — ¢; (E-IfTrue) if false then ¢ else t, — t. (E-IfFalse)

tb—>t§)
Vo + 1ty — Vg + 1

ta — th

ta+tp — th +1tp

(E-+-1) (B-+-2)

Vg + 0y — Vg +0p (E-+-C)

Analog fir {—,*,/,==}, wobei v, + v, das Ergebnis der zugehorigen arithmetischen Operation
bzw. der entsprechenden Vergleichsoperation ist.

t—t

m (E-Not-step)

Ifalse — true (E-Not-False) I!true — false (E-Not-True)

t—t

oy EFiX) fixAf: Tt~ tffix Af : Tt/f] (E-FixBeta)
X U — X

Abbildung 2.3: Operationelle call by value Semantik von A%,

Konstanten nicht erfiillt wird. Im Vergleich dazu greift E-App2 nur dann, wenn die linke
Seite einer Applikation (die Funktion) ein Wert v ist.

Das Regelwerk impliziert somit eine klare Reihenfolge zur Auswertung eines Terms 1 to: Zuerst
wird ¢ zu einem Wert reduziert; anschliefsend das Argument ¢, um dann mit der Regel E-
AppAbs die eigentliche Applikation durchzufithren — dieses Vorgehen entspricht exakt der
call by value Strategie.

Wir haben zur Festlegung der Semantik einen small-step-Stil verwendet. Small-step, da eine
Reduktionsregel genau einen Rechenschritt beschreibt. Im Gegensatz dazu beschreibt eine big-
step Semantik die Reduktion eines Terms ¢ zu einer Normalform v in einem Schritt (i.Z. ¢ |} v)
— eine Reduktionsregel umfafst hier mehrere atomare Rechenschritte.

Der Vorteil einer big-step Semantik liegt in einer kompakteren Formulierung des Regelwerks.
Zum Beispiel wiirde man zur Beschreibung der Addition mit nur einer Regel auskommen
(anstelle von drei Regeln bei der small-step-Semantik):

t1 v o vy
t1+ta =v1 4+ v2

(BS—E-Plus)

Wenn es uns bequemer erscheint, werden wir spéater auch auf den big-step-Stil zuriickgreifen.
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2.3.5 Typsystem

Die soeben definierte Semantik 1afst einige Terme unberiicksichtigt. Zum Beispiel gibt es kei-
ne Regel zur Reduktion des syntaktisch korrekten Terms false + 4, da die Addition einer
booleschen- und einer integer-Konstante nicht definiert ist. Als Konsequenz wiirde der Au-
tomat zur Termberechnung keinen Berechnungsschritt vollziehen kénnen und stehenbleiben,
ohne einen giiltigen Endzustand erreicht zu haben. Fehler, die auf die Inkompatibilitdt von
erwartetem und tatsdchlichem Argumenttyp zuriickzufiihren sind, nennt man allgemein Typ-
fehler.

Ein Typsystem versucht derart fragwiirdige Terme auszufiltern, indem es die Zahl der giilti-
gen A*_Terme auf solche einschrinkt, denen mit Hilfe des Typsystems ein Typ zugeordnet
werden kann. Ziel ist, syntaktisch korrekte, aber logisch unsinnige Terme aus der Sprache
herauszufiltern.

Eine Typzuweisung (oder auch Typisierung) der Form

I'tov:T

sagt aus, daft das syntaktische Objekt v unter der Typisierungsumgebung I" den Typ T
hat.

Eine Typisierungsumgebung ist eine partielle Abbildung von der Menge der Variablen des
Mi*_Kalkiils in die Menge der Typen. In ihr werden die Typen der freien Variablen eines
Terms vermerkt.

Mit dom(I") bezeichnen wir den Definitionsbereich von I' und anstelle von I'(v) = T schreiben
wirv:T eT.

Eine Umgebung kann mit Hilfe des Komma-Operators erweitert werden. So steht I',z : T
fiir eine Umgebung, die der Variablen x den Typ T zuordnet. Um Doppeldeutigkeiten zu
vermeiden, gehen wir davon aus, dafs x so gewéhlt wurde, dak es in dom(I") noch nicht enthal-
ten ist - dieses Vorgehen ist Ausdruck unserer Konvention, gebundene Variablen bei Bedarf
umzubenennen.

Fiir die leere Umgebung verwenden wir das Symbol (r und anstelle von @ F --- schreiben
wir kurz - -.

Ein Typinferenzsystem fiir Af* beschreiben wir durch Regeln der Form:

P?r:l—:s:ej(?) ( T-Regelname )
Diese Regel mit Namen T-Regelname* beschreibt, daf wir unter der Voraussetzung, daf
die Annahmen der Pramisse(n) korrekt sind, folgern konnen, daft der Term ¢ unter der Typi-
sierungsumgebung I' vom Typ T ist. Zum Beispiel driickt die Regel T-Var aus, dafs wir fir
den Fall, daft die Typisierungsumgebung I'" eine Typzuweisung z : T enthélt, davon ausgehen
konnen, dafs die Variable x den Typ T hat.

Typherleitungen kénnen wir ebenfalls als Baum darstellen, was wir am Beispiel des Terms
(Az : int.x) 3 kurz zeigen wollen:

4 T steht fiir Type
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F false : bool (T-False) F true : bool (T-True)

z:Tel

Fz:int (T-Int) ﬁ
a5

(T-Var)

To:TkHt:T
'EXe:Tt:T—1T'

F"tltTl—>T1/ F"tQITl
Fl—tl(t2)ZT1/

(T-Abs)

(T-App)

I'Ft.:bool 't :T 't : T
' if ¢, then t; else t, : T

(T-If)

I't;:int 'ty : int
Fl—tlntziint

(T-BinOp)

Mit n € {+,—,*,/} und z € Z.

I'Ft:bool

I'tt1:T Thty: T
() T'F!t : bool

I't; ==t9 : bool

(T-Not)

I'kt: T —T

T T (LFX)

Abbildung 2.4: Typsystem zu \fi*,

x:int € fp,z : int
Or -z : int
T-Ab
FAz:int.x :int — int ( )
F (Az :int.z) 3 : int

(T-Var)

_ (T-int)
F3:int (T-App)

Wie man leicht nachvollzieht, kann fiir den Term (Az : int.z) true kein Typ inferiert werden,
da die Regel T-App in diesem Fall nicht anwendbar ist. Es handelt sich folglich um keinen
giiltigen A\f3*-Term.

2.3.6 Eigenschaften von \fi*

Fiir alle abgeschlossenen typisierbaren Terme gilt, daf sie entweder reduzierbar oder aber ein
Wert sind:

Fortschritt T'Ft:T = t=ovVvV3IH :t—-t

Durch Induktion iiber eine Typherleitung fiir ¢ 14t sich diese Eigenschaft recht einfach zeigen.

Als Konsequenz ergibt sich, daf die Auswertung von typisierbaren Termen niemals aufgrund
von Typfehlern ins Stocken geraten kann.

Der Typ eines Terms bleibt unter Reduktion mit — erhalten:

Typerhaltung Ft:TAt—t = THE:T
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L&akt man den Fixpunktoperator fix weg, hat der dabei entstehende Kalkiil A_, eine sehr
interessante Eigenschaft, die fiir uns spéter noch von Bedeutung sein wird.

Im ungetypten A-Kalkiil kénnen Fixpunktkombinatoren als Term dargestellt werden; z.B.%

Y:=A.(A\z.f(z 2))(Ae.f(z )

Im getypten Kalkiil A_, ist Y kein giiltiger Term, da ihm kein Typ zugeordnet werden kann.
Grund ist mitunter die Untypisierbarkeit der Selbstapplikation 2 x. Ohne Fixpunktkombinator
kann man keine Rekursion ausdriicken und auch keine partiellen Funktionen beschreiben. Es
ergibt sich folgende Eigenschaft:

Jeder typisierbare Term ¢ besitzt in A_. eine Normalform, d.h.:

‘ Normalisierung (ohne fix) ‘ THFt:T=3v:t>v

Mit anderen Worten ist garantiert, daft die Berechnung eines wohlgetypten Terms terminiert.

Beweise fiir diese Eigenschaften finden sich in diversen Biichern und Arbeiten iiber den \-
Kalkiil (z.B. [142, 13]).

2.4 Exkurs: Partielle Auswertung

Die Semantik eines Programmes kann man sich abstrakt gesehen auch als Funktion vorstellen,
die auf einem Vektor von Eingabewerten operiert. Was ist nun, wenn nicht alle Werte dieses
Vektors zur Verfligung stehen, sondern nur ein Teil? Dann kann man ein Programm partiell
auswerten.

Die partiell vorhandenen Eingabewerte lassen viele Variablen in einem Programm zu Kon-
stanten werden, wodurch im wesentlichen zwei Optimierungen moglich werden:

e Constant folding: ein Ausdruck oder Teilausdruck besteht nur noch aus Konstanten und
kann vollstandig ausgewertet werden.

e [Function unfolding: Hier wird ein Funktionsaufruf textuell durch den Rumpf der auf-
gerufenen Funktion ersetzt. Gilt zum Beispiel f(x) = x + 3, dann kann der Ausdruck
f(4)+ f(2) zu 4+ 3+ 2 + 3 entfaltet werden.

Betrachten wir ein einfaches Beispiel. Gegeben sei die Funktion

flz,y) =if y #0 then f(x + 1,y — 1) + y else 2x

Angenommen, wir wiifsten, dafs der Parameter y den Wert 2 hat. Dann kann man obiges
Programm wie folgt spezialisieren:

Zunéchst setzen wir die bekannten Werte in die Funktionsgleichung ein:

f(z,2) = 1if 2#0then f(xr+1,2—1)+2else 2%z

SWir geben hier den einfacheren Fixpunktkombinator fiir die call by name Auswertungsstrategie an.
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Offensichtlich triagt nur der then-Zweig zum Ergebnis bei und den Ausdruck 2 — 1 kénnen wir
direkt zu 1 auswerten (constant folding); es ergibt sich:

f(z,2) = f(x+1,1)+2 (2.1)

Wir fahren mit der Auswertung von f(z + 1,1) fort und erhalten durch Einsetzen:

flx+1,1) = if 1#0then f(zx+1+1,1—1)+1else2x*x

Auch in diesem Fall wird das Ergebnis ausschlieflich vom then-Zweig getragen und der Aus-
druck 1 — 1 kann sofort zu 0 reduziert werden:

fle+1,1) = f(x+2,0)+ 1

Einsetzen der rechten Seite in Gleichung 2.1 (function folding) fithrt zu:

f(,2) =(f(x+2,0)+1)+2

Der Ausdruck f(z + 2,0) liefert offenbar den Wert 2 % z, so daf man zur Gleichung

f(@,2)=2%xx+1)+2

iibergehen kann (function folding). Da f jetzt nicht mehr von y abhéngt setzen wir

fx)=2*xx+1)+2

Das neue Programm f"** nennt man Residuum.

Grob betrachtet kann man die Arbeit eines partiellen Auswerters so beschreiben, dak die
Variablen eines Programmes in die zwei Klassen ,statisch” und ,,dynamisch” eingeteilt werden
— je nachdem, ob ihr Wert bekannt oder unbekannt ist. Ausgehend von dieser Einteilung wird
versucht, Ausdriicke so weit wie moglich zu reduzieren. Leider ist dies nicht immer so einfach
moglich, wie in unserem obigen Beispiel.

Angenommen es wire nicht der Wert von y, sondern der von x bekannt (z.B. x = 5). Dann
wiirde unsere Strategie zu einer unendlichen Entfaltung von f fiithren:

f(5,y) = if y =0 then f(6,y — 1) else 10
= if y =0 then (if y — 1 =0 then f(7,y — 2) else 12) else 10

Die Ursache fiir dieses Dilemma liegt in der Abbruchbedingung, die allein vom dynamischen
und damit unbekannten Wert von y abhéngt.

Das Problem liefte sich dadurch aus dem Weg rdumen, daft man bei der Spezialisierung der
Funktion f das konkrete Argument, das an x gebunden wird, grundséitzlich als dynamisch
ansieht - diese Vorgehensweise nennt man Generalisierung.
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Abhéngig vom Zeitpunkt, zu dem entschieden wird, ob eine Generalisierung notwendig ist,
spricht man von offline- oder online partial evaluation.

Bei der online partial evaluation wird wahrend der Spezialisierung generalisiert. Um unend-
liche Expansion zu vermeiden, kénnte man bei der Spezialisierung die Aufrufspur (calltrace)
mitschreiben, um dann vor Funktionsreduktionen zu priifen, ob man sich im Kreis dreht.

Ein offline partial evaluator verlauft in zwei Phasen. In der ersten Phase (binding time analysis
- oder kurz BTA genannt) wird das Programm mit Annotationen versehen. Jeder Parameter
erhélt eines der Attribute static oder dynamic.

Aufrufe an benutzerdefinierte Funktionen werden mit unfold markiert, wenn sie an Ort und
Stelle expandiert werden sollen (function unfolding), oder mit residualize, wenn ein Residuum
zu generieren ist (dabei kann eine Spezialversion der jeweiligen Funktion entstehen, so wie
f7¢* in unserem Beispiel). Schlieflich werden Anwendungen von eingebauten Funktionen mit
reduce markiert, falls sie direkt ausgewertet werden konnen, und mit specialize, falls eine
spezielle Version des Ausdrucks generiert werden soll.

Die erste Phase der offline Methode ist unabhéngig von den tatsdchlichen statischen Werten.
Es geniigt zu wissen, welche Werte zur Spezialisierungszeit bekannt sein werden - das bringt
in unserem Fall einige Vorteile gegeniiber dem online Verfahren. In der zweiten Phase der
offline Methode wird aus dem annotierten Programm und konkreten statischen Werten ein
spezialisiertes Programm generiert.

Wir wollen den Begriff partial evaluator festhalten, indem wir ihn formal definieren:

Definition 2.17 (partial evaluator). Gegeben sei eine beliebige Sprache S. Ein partial eva-
luator ist eine S-Programm spec, das ein Programm p der Sprache S und einen Vektor von
statischen Eingaben v, iibernimmt und daraus ein neues S-Programm p™®® generiert:

TES

[spec]s pvs = p

Dabei wird vorausgesetzt, daf fiir jedes S-Programm p und jede dynamische Eingabe v,y gilt:

[[p]]s Vs Ug = [[pms]] Vq

Das Programm p"¢® heifst Residuum. O

2.5 Terme, die von Typen abhangen: Polymorpher M-Kalkiil -
System F

Angenommen, wir wollen eine Funktion zur Verfiigung stellen, die eine Funktion vom Typ
T — T zweimal auf ein Argument anwendet. Dann kénnen wird diese in Afi* nicht allgemein
formulieren, sondern miissen fiir alle denkbaren Typen eine spezielle Funktion vereinbaren:

twiceipy = Af :int — int. Az : int.f (f =)
twicepoor = Af : bool — bool.Ax : bool.f (f x)

Der Funktionsrumpf ist jeweils identisch. Beide Funktionen in einem Programm zu haben wiir-
de gegen das Abstraktionsprinzip verstoffen, wonach jede signifikante Funktionalitit eines
Programmes durch genau ein Stiick Quelltext realisiert wird. Aus softwaretechnischer Sicht ist
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man natiirlich daran interessiert, dhnliche Programmfragmente zu einem zusammenzufassen,
indem man die verschiedenen Teile parametrisierbar macht.

Der polymorphe A-Kalkiil (oft System F genannt) leistet genau das fiir den Fall von twice,
indem er erlaubt, Terme iiber Typen zu parametrisieren. Eine allgemeingiiltige Funktion twice
hétte in System F z.B. folgende Gestalt:

twice = AaAf:a— alx:a.f (fx)
Zwei Konstrukte sind im Vergleich zu Ai* neu: Typvariablen, fiir die wir kleine griechische
Buchstaben verwenden, und Typ-Abstraktionen (A-Abstraktionen). Funktionen, die mit meh-
reren Typen kompatibel sind, nennt man polymorph.

Eine Funktion zur Mehrfachanwendung von integer-Funktionen kann durch Term-Typ-Appli-
kation, der dritten neuen syntaktischen Form in System F, aus der polymorphen Funktion
twice gewonnen werden:

twice[int]| = A\f : int X int. Az : int.f (f x)

Das Ergebnis einer Typapplikation (Ac.t)[T] nennt man auch Instanz der polymorphen Funk-
tion Aa.t.

Polymorphen Funktionen mufs natiirlich ein Typ zugeordnet werden kénnen. Der Typ von
twice héngt vom Typ ab, auf den wir diese Funktion anwenden. Um diese Abhéngigkeit aus-
zudriicken schreiben wir den Typ von twice als Va.ao — «, wobei der Allquantor unterstreicht,
dafs wir twice auf beliebige Typen anwenden koénnen.

2.5.1 Syntax

Zur Beschreibung der Syntax, des Typsystems und der Semantik von System F geben wir
jeweils nur die Erweiterungen gegeniiber A*** an (siehe Abbildung 2.5).

In System F unterscheiden wir zwischen monomorphen Typen (oder Monotypes) und po-
lymorphen Typen (Polytypes). Letztgenannte diirfen Allquantoren enthalten, wihrend Mo-
notypes allein aus Grundtypen, Typvariablen und dem Typkonstruktor — zur Bildung von
Funktionstypen aufgebaut sind. Term-Typ-Applikationen und A-Abstraktionen haben wir auf
Monotypes beschréankt — eine Begriindung fiir diese Entscheidung werden wir in Kiirze nach-
reichen.

2.5.2 Typsystem

Neben Typzuweisungen legen wir in der Typisierungsumgebung I' jetzt auch Typvariablen
ab und schreiben I' - «, wenn « in der Umgebung I' enthalten ist. Abbildung 2.6 zeigt die
Typisierungsregeln fiir die Term-Typ-Applikation und die Typ-Abstraktion.

Da wir nur an Sprachen interessiert sind, bei denen Typen zur Laufzeit keine Rolle spielen,
schrinken wir den Fixpunktkombinator auf monomorphe Funktionen ein.

Das heifst natiirlich nicht, dafs eine polymorphe Funktion nicht rekursiv sein darf, wie folgender
Pseudocode zur Berechnung der Lénge einer polymorphen Liste zeigt:
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Monotypes
bool Wahrheitswerte
int Ganze Zahlen
M — M Funktionstyp
Q@ Typvariable

Polytypes

M Monomorpher Typ
T—T Polymorpher Funktionstyp
Va.T Polymorpher Typ
Terme

Az M.t A-Abstraktion
(Eingeschrénkt auf Monotypes)

Aot A-Abstraktion
t[M] Term-Typ-Applikation
Werte

Aot Typ-Abstraktion

Abbildung 2.5: Syntax von System F (Erweiterung von Abbildung 2.2).

' Aat:Va.T

I'Et:Va.T
'k t[Tl] o T[Tl/a]

(T-TAbs)

I'Et: M — M

PHfixt: M (2015

(T-TApp)

Abbildung 2.6: Typisierung von Term-Typ-Applikation und A-Abstraktion.
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length := Aa.fix Aen : List(a) — int.\ : List(«). if (isNil[List(«)] [) then 0
else 1 + len(tail[List(«)] )

Die Einschrinkung bewirkt vielmehr den Ausschluft von polymorpher Rekursion.

2.5.3 Operationelle Semantik

Terme konnen in Abhéngigkeit von Typen formuliert werden. Sofern ein Term keiner A-
Abstraktion entspricht, wird er reduziert (Regel E-TApp). Wird eine A-Abstraktion auf einen
Typ angewendet, so ergibt sich der resultierende Wert genau wie bei der g-Reduktion durch
Substitution der gebundenen Variable o durch das Argument 7" im Term ¢ (siche Abbildung
2.7).

ih

t—t
t[T] — t'[T]

(E-TApp) Aat)[T] — t[T/a] (E-TAppAbs)

Abbildung 2.7: Operationelle Semantik der Term-Typ-Applikation.

2.5.4 Pradikative und impradikative Version von System F

In der Literatur findet man unterschiedliche Varianten von System F. Am haufigsten wird
eine impradikative Version vorgestellt, bei der sich Typ- und Termvariablen auch {iber po-
lymorphe Typen erstrecken diirfen. Im Typ T' = Va.a — « ist « Platzhalter fiir alle giiltigen
Typen — einschlieflich dem Typ T selbst.

Interpretiert man Typen als Beschreibungen fiir Mengen, fiihrt diese Sichtweise jedoch leicht
zu Widerspriichen, weil das zu definierende Objekt Teil der Menge ist, aus der es konstruiert
wird. Nehmen wir z.B. die polymorphe Identitdtsfunktion id := Aa.Az : a.x. Diese hat den
Typ Va.ao — « und kann im impréadikativen Fall auch auf sich selbst angewendet werden:

id[Vo.ae — o id

Wenn wir uns nun den Definitionsbereich von id vorstellen, so mufs dieser die Funktion id
selbst enthalten!

Um diesen Widerspruch zu vermeiden, schriankt man Typvariablen auf monomorphe Typen
ein. Man spricht dann von einem pradikativen Kalkiil. Die Beschrénkung kann man bereits
auf der syntaktischen Ebene erreichen. So ist in dem hier vorgestellten Kalkiil id[Va.a — «] id
kein giiltiger Term, da die Typapplikation nur auf monomorphen Typen definiert ist.

Schrankt man, so wie wir, auch Termvariablen in A-Abstraktionen auf monomorphe Objekte
ein, erhélt man einem prinex-pradikativen Kalkiil. Der Vorteil liegt in bekanntermafen
entscheidbaren Typrekonstruktionsverfahren und einer fiir unsere Zwecke besonders wichtigen
Eigenschaft, auf die wir aber erst in Abschnitt 3.3 eingehen werden.
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Der Nachteil des pranex-pradikativen Kalkiils liegt im Verlust an Ausdruckskraft, da Allquan-
toren nur noch auf der obersten Ebene eines Typausdrucks erscheinen konnen. In Abschnitt
2.7.1 werden wir zeigen, wie man diese Einschriankung entschérfen kann.

2.5.5 Eigenschaften von System F

System F hat hinsichtlich Fortschritt, Typerhaltung und Normalisierung (ohne fix) dieselben
Eigenschaften wie der A\***-Kalkiil.

Auch in System F kann fiir den Fixpunktkombinator kein Typ abgeleitet werden® und muf
explizit in die Sprache aufgenommen werden, um partielle Funktionen realisieren zu kénnen.
Erstaunlicherweise ist System F aber auch ohne Fixpunktkombinator sehr ausdrucksstark —
es 1aft sich z.B. die bekanntermafen nicht loop-berechenbare Ackermann Funktion codieren
(siche [147]).

Beweise zu den Eigenschaften von System F finden sich zum Beispiel in [55, 142, 13].

Fiir die iiberwiegende Zahl von Programmiersprachen spielen Typen nur zur Ubersetzungszeit
eine Rolle — das gilt auch fiir System F, denn wie man sich leicht iberzeugt, ist das Laufzeit-
verhalten von System F unabhingig von der Typinformation (zumindest in dem Sinne, dafs
keine Programmverzweigung aufgrund von Typinformation erfolgt).

In der Tat kann man einen typsicheren System F-Term recht einfach in einen dquivalenten
Term des ungetypten A\-Kalkiils umformen (siehe z.B. [142, Seite 358]) — diese Umwandlung
nennt man Typelimination (engl.: type erasure).

2.6 Typen, die von Typen abhangen: System F|,

Im System F,, konnen Typen abhéngig von Typen formuliert werden; z.B. beschreibt Aa.av —
« eine Funktion, die einen Typ als Argument erwartet und einen Funktionstyp als Ergebnis
liefert.

Um syntaktisch korrekte, aber semantisch fragwiirdige Operationen {iber Typen herauszufil-
tern, stellen wir ein Typsystem fiir Typen und Operatoren iiber Typen zur Verfiigung. Den
Typ eines Typs nennen wir Gattung (engl. Kind).

Allen giiltigen monomorphen Typen ordnen wir die Gattung * zu. Zum Beispiel sind int,
int — int und int — bool alle von der Gattung *. Eine Operation, die einen Typ als
Argument iibernimmt und daraus einen Typ generiert gehort zur Gattung * = .

In System F, gibt es neben dem Konzept der Term-Typ-Applikation zur Instanziierung eines
Terms, das Konzept der Typ-Typ-Applikation zur Instanziierung eines Typs.

2.6.1 Syntax

Auch hier geben wir nur die Erweiterungen gegeniiber System F an (siche Abbildung 2.8).

5Die Selbstapplikation ist in impradikativen Varianten von System F typisierbar:
selfApp := Az : Va.a — a.x[Va.a — a]z.
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System F,

K = Kinds
S Kind von giiltigen Typen
K=K Kind eines Typoperators
M = Monomorphe Typen
Ao :: K.M Typoperator
T[M] Typ-Typ-Applikation
T .= Typen
Vo :: K.T Polymorpher Typ (mit Kinding-Information)
Ao K.T Typoperator
i se= Terme
Ao K.t Typ-Abstraktion (mit Kinding-Information)
v = Werte

Aot K.t Typ-Abstraktionen (mit Kinding-Information)

Abbildung 2.8: Syntax von System F(Erweiterung von 2.5).

2.6.2 Kinding und Typéiquivalenz

Kinding
Neben Typzuweisungen speichern wir in I' jetzt auch Kind-Zuweisungen, die wir als T' :: K

notieren. Die Grundtypen int und bool sind vom Kind *, anderen Typen ordnen wir iiber
folgendes Deduktionsystem eine Gattung zu:

% (K-TVar) T FFAZ IIE;TKZ o (K-Abs)
P v (CAD

Typaquivalenz

Betrachten wir die Identitatsfunktion fiir Typen:

idy = Aa.a

Dann bezeichnen die folgenden Ausdriicke alle denselben Funktionstyp:

int — bool idr[int] — bool int — idy[bool]
idp[int] — idp[bool] idyp[int — bool] idp[idy[int — bool]]

Um diese Sichtweise zu prézisieren, legen wir fest, wann genau wir zwei Typen T7 und T3 als
aquivalent annehmen wollen (in Zeichen T} = T»):
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T =15 (@)
Ty

2 =

F"TlETQ TQETg F"TlETQ T35T4

Ty A
TFT, =T, (b)) TFT =1, o1, (AT
THT, =T, TFT =T, Ts=T,
-Abs -A
(Q-Abs) = (AR

I'Aa:: KT, = Ao :: K. T,

F"Tl ETQ
I'EVa: KT, =Va:: K1y

(Q-All) TF (Aa: K.T0)[T5] = Ti[Ts/a] (Q-AppAbs)

Fokussieren wir uns fiir einen Moment auf die Regeln Q-Refl, Q-App und Q-AppAbs und
stellen uns vor, in der Regel sei das Symbol = durch das Symbol |} ersetzt. Dann entsprechen
diese Regeln exakt den Regeln einer big-step Semantik fiir den einfachen A-Kalkiil.

Wenn wir die Aquivalenzrelation zwischen Typen als Reduktionssystem interpretieren, kénnen
wir in System F, folglich auf zwei Ebenen rechnen — auf diese Idee kommen wir spéter zuriick.

2.6.3 Typsystem

Im Typsystem zu System F, miissen wir die Verbindung zu den Kinding-Regeln herstellen.
Wir miissen darauf achten, dafs Typen, die in Termen auftauchen, ein Kind zugeordnet werden
kann. Nur dann handelt es sich ja um giiltige Typen.

Dariiberhinaus miissen wir einige Regeln so erweitern, daf die neu eingefithrte Aquivalenz von
Typen bertiicksichtigt wird. Exemplarisch geben wir nur die geinderte Regel T-If an:

'EM:x o : M&Et:T' ThHt:Ty Th=Ty, T'HT5

*
T-Ab T-Equi
T Mi M1 (TADs) Trt: Ty (T-Equiv)
X oKEt:T I't:Va: KT T'ET) : K
T-TAb T-TA
I'tAa:: Kit:Va: KT ( 3 T F¢Th] : Tee/Th] ( 129

'tte:T. TTHt: Ty Thte:Te
I'ET.=bool T'HFT, =T,
I'if t. then t; else t, : T

(T-If)

2.6.4 Eigenschaften von System F|,

In System F,, kann man mit Typen rechnen und Typen werden durch Gattungen qualifiziert.
Die Frage des Fortschritts, der Typvertraglichkeit und der Normalisierung kann man sich daher
auch fiir Typausdriicke stellen.

Gehen wir zunéchst der Frage nach, ob Terme die Eigenschaften Fortschritt und Typerhaltung
erfiillen und lassen die Frage der Normalisierung zunéchst aufsen vor — ein Beweis hierzu findet
sich zum Beispiel bei [142].
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Man koénnte zunéichst versuchen, Fortschritt und Typerhaltung dhnlich wie fiir den A¥*-Kalkiil
und System F durch Induktion iiber Typherleitungen zu beweisen. Der induktive Beweis war
in diesen Féllen moglich, da sich die Typisierbarkeit eines Terms allein aus der Typisierbarkeit
seiner Unterterme ergibt — der Beweis verlauft also vollig syntazgesteuert.

Ein syntaxgesteuerter Beweis ist fiir System F,, nicht so ohne weiteres mdoglich, da mit der
Regel T-Equiv der Zusammenhang zwischen Syntax und Typherleitung verloren geht: Zu
einem Term ¢ wird ein anderer Typ gesucht.

Man 16st dieses Problem durch einen Trick, der fiir uns besonders interessant ist, da er die
Vorstellung im Typsystem zu rechnen besonders unterstreicht.

Die Idee ist, eine Reduktionsrelation ~» zu entwickeln, deren reflexiver und transitiver Abschluf
- genau der Aquivalenzrelation auf Typen entspricht - Abbildung 2.9 zeigt die Definition
von ~.

nT

T~T (QR-Refl)

Ty~ T Ty~ Ty T~ T

-A -Ab
Ty =T ~T] =Ty (QR-Arrow) Aot KT ~ Ao : K.T! (QR-Abs)

T1 A7 T1 T2 A7 TQI
T [To] ~ T4[T5]

T~T' Ty~T)

Ao :: K.T[Ty) ~ T'T5 /o (QR-AppAbs)

(QR-App)

Abbildung 2.9: Zur Typéquivalenzrelation = gehdérende Reduktionsrelation ~» — Reduktions-
semantik fiir Typen.

Die Regeln zu ~~» entsprechen im wesentlichen den Regeln einer big-step Semantik fiir einen
getypten A-Kalkiil. Die Typregeln fiir diesen Kalkiil entsprechen gerade den Regeln zum Kin-
ding.

In diesem virtuellen Kalkiil kann der Selbstapplikation A« :: K.afa] kein Kind zugeordnet
werden. Dies ist ein gutes Indiz dafiir, daft man in diesem Kalkiil keinen Fixpunktkombinator
ausdriicken kann und folglich jeder typisierbare Term normalisierend ist.

In der Tat kann man zeigen, daf ~~ konfluent und streng normalisierend ist (siehe z.B.
[118][142]).

Bei der Typiiberpriifung von System F,, kann man jetzt auf die Beriicksichtigung von &dqui-
valenten Typen verzichten, wenn man vereinbart, alle Typen zunéchst mit ~» zu einer Nor-
malform zu reduzieren. Die Aquivalenz zweier Typen ergibt sich dann aus der Gleichheit ihrer
Normalformen.

Damit wird die Typherleitung wieder rein syntaxgesteuert und die Beweise zu Fortschritt und
Typerhaltung lassen sich analog zu den entsprechenden Beweisen der anderen Calculi fiithren.

Auch in System F,, konnen simtliche Typberechnungen zur Ubersetzungszeit durchgefiihrt
werden, da Typen auch hier keine giiltigen Werte sind und es kein Sprachkonstrukt gibt,
welches eine Aktion abhéngig von einem Typ macht.
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2.7 Erweiterung von System F|,

2.7.1 Let-Ausdricke

Als einfache Erweiterung stellen wir sogenannte let-Ausdriicke vor. Ein let-Ausdruck ist im
Grunde genommen syntaktischer Zucker, um Teilausdriicke aus einem Ausdruck zu extrahie-
ren. Zum Beispiel kann man

AT (x+z)* (v + )

mit einem let-Ausdruck umschreiben zu:

Ar.let 2=z %2
in 242

System F,, + let

ti= Terme

let x =tint Let-Ausdruck

THt:T TFtt/z]: M

I'bletx=tint,: M (=)

t—t

E-Let-Ste
letz=tint, —» letx =t int, ( P)

let x = v in t, — t.[v/z] (E-Let)

Abbildung 2.10: Erweiterung von System F, um let-Ausdriicke.

Die eigentliche Stérke von let-Ausdriicken verbirgt sich hinter der Typisierungsregel zu let,
da sie uns ein wenig von der Flexibilitat zuriickgibt, die wir durch die Einschrénkung auf einen
pranex-pradikativen Kalkiil verloren haben.

Im Unterschied zu A-Abstraktionen darf die Variable x auch an einen polymorphen Term ¢
gebunden werden. Den Typ von ¢, bestimmen wir, indem wir die Variable = vor der Typ-
berechnung durch den Term ¢t ersetzen. War ¢ polymorph, so kénnen in ¢, unterschiedliche
Instanzen von t erzeugt werden; z.B.

let twice = Aa = *\f oo — ada: a.f (f a)
f = Az :bool.lx
g=Azr:int.x +1
in (twice[bool] f true, twice[int] g 3)

Das Ergebnis eines let-Ausdrucks mufs ein monomorpher Wert sein.
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Im Vergleich zu einer A-Abstraktion mit polymorphem Argument, kommen wir bei der Typ-
zuweisung zu einem let-Term ohne Allquantoren aus. Der Trick ist, dafs die Typisierungsregel
von let im Grunde genommen einen (G-Reduktionsschritt vollzieht und durch die Forderung,
dak der Term ¢, monomorph sein mufs, garantiert ist, dafs die dafiir notwendigen Typargumente
auch zur Verfiigung stehen.

Zur Auswertung des let-Ausdrucks let x = t in ¢,, wird zunéchst eine Normalform zu t
bestimmt (wiederholtes Anwenden der Regel E-Let-Step). Anschliefend werden alle Vor-
kommen der Variable x im Term t, durch diesen Wert ersetzt.

Syntax sugar

H&ufig méchte man mehrere Teilterme in einen let-Ausdruck auslagern, was zu tief verschach-
telten Termen fithren kann. In einer erweiterten konkreten Syntax fassen wir daher mehrere
Bindungen zusammen und schreiben z.B. anstelle von

let 1 =1
in let xo = t9
in let o3 =3

int
auch
let 1 =1
To = tg
r3 = t3

int

Zu beachten ist, daf sich an der Sichtbarkeit der Variablen nichts &ndert. ;1 kann nach wie
vor zur Definition von z9 oder x3 verwendet werden.

2.7.2 Konstruktortypen

Konstruktortypen kénnen als eine Spezialform von Produkttypen (Tupeln) angesehen werden,
bei denen jedes Tupel mit einem Kopfsymbol (einem Konstruktornamen) markiert wird.

Zur Bildung von Konstruktortypen setzen wir eine Signatur 3¢ = (C, o¢) voraus, wobei C eine
endliche Menge von Konstruktoren ist.

In einer konkreten Programmiersprache wiirde sich ¢ unmittelbar aus den Datentypdefini-
tionen eines Programmes und den eventuell vorgegebenen Konstruktoren zusammensetzen.
Entsprechende Sprachkonstrukte liefsen sich zwar leicht zu System F,, hinzunehmen, wiirden
sich allerdings als hinderlich bei den weiteren Untersuchungen erweisen.

Wie schon angedeutet, kann man sich die Werte von Konstruktortypen als benamte n-Tupel
vorstellen. Zum Beispiel sind Werte vom Typ C(int,bool) im Grunde genommen Paare aus
integer- und booleschen Werten (also aus int x bool), wobei wir dem Paar den Konstruktor-
namen C voranstellen (z.B. C(3, true)).

Wir setzen Konstruktoren sowohl zur Konstruktion von Werten, als auch zur Konstruktion
von Typen ein. Die Benutzung eines Konstruktors wird nicht eingeschrankt: Konstruktoren
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System F,, + Kons

T o= Typen
C(T,---,T) Mehrstelliger Konstruktor
@ Konstruktor-Konstante
& se= Terme
C(t, - ,t) Konstruktor
© Konstruktor-Konstante
t.i Projektion (i € N)
W 9= Werte
C(v,--+,v) Konstruktor
© Konstruktor-Konstante
ceC oc(C)=0
“Trc..  (K-Cons0)
CecC oe(C)=1
TET % K-C A q
LEC(T) :: = (K-Cons-App-1)
CeC oc(C)=n
Ty % o T'ET, % (K-C AooN
TFC(Ty, -, T,) = * ~Cwmasiyopa)
CeC oc(C)=n
r{Hh=s, --- 'e1T, =5,
-C
Tr o, 1) =05, .5, (&Cons)

oc =0 C¢ {int,bool,void}
FEc:c

oc=1 I'Et:T
T+ c(t): o(T)

(T-Cons-0) (T-Cons-1)

oc=n I'kty:Ty --- T'kt,:T, C#*—
DEC(ty, -, tn): C(Th, -, Th)

(T-Cons-N)

oc=n T'kt:C(Th,---,T,) 0<i<n-—1
Fl—t.iZTi+1

(T-ConsProj)

Abbildung 2.11: Syntax, Kinding und Typsystem fiir Konstruktortypen.
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akzeptieren als Typkonstruktor beliebige Typen und als Wertkonstruktor beliebige Werte.
Lediglich die Stelligkeit eines Konstruktors ist verbindlich.

C(double,bool), C(int,bool) und D(int, bool) sind giiltige, verschiedene Typen. C(1,2) und
C(FALSE, 3) sind giiltige Werte von unterschiedlichem Typ.

Der Vorteil von Konstruktoren gegeniiber einfachen Tupeln liegt darin, dafs wir den Verwen-
dungszweck eines Wertes mit Hilfe des Konstruktornamens einschrénken kénnen. Zum Beispiel
konnten wir vereinbaren, daf im Typ Vec.,(int, int) in beiden Komponenten Grofenangaben
in Zentimetern abgelegt sind; im Typ Vec,,(int, int) hingegen in Metern. Die Gréfenangabe
ist Bestandteil der Typinformation, so dafs man den Definitionsbereich von Funktionen derart
einschranken kann, dafs sie nur mit einer bestimmten Vektorsorte vertraglich ist.

Wir setzen nachfolgend voraus, dafs int und bool nullstellige Konstruktoren und — ein binérer
Konstruktor ist, den wir - wie gewohnt - in infix-Notation verwenden. Allerdings lassen wir
int und bool nicht als Werte zu, sondern verwenden hier die iibliche Interpretation”.

Als Besonderheit vereinbaren wir noch die Existenz eines Konstruktors void, dem wir eine
leere Wertemenge zuordnen.

Die Reduktion eines Konstruktors beschreiben wir ausnahmsweise im Stil einer big-step Se-
mantik. Ansonsten miissten wir fiir jede Konstruktorkomponente eine eigene Regel angeben,
die alle vorangegangenen Komponenten als reduziert annimmt und den néichsten Term im
Konstruktor reduziert.

t1 — 1o System F,, + Kons

t o b @, t—t .
b i e (E-Cons) ; (E-ConsProjStep)
C(t1,~-- 7tn)—>c(v1,"' ,Un) ti—ta

C(v1,- ,vp).% — vit1 (E-ConsProj)

Konstruktortypen vs. rekursive Typen

In funktionalen Sprachen wie Haskell und ML gibt es keine Konstruktortypen — zumindest
nicht so, wie wir sie hier eingefiihrt haben. Konstruktoren tauchen in diesen Sprachen niemals
isoliert auf, sondern sind Bestandteil einer Definition fiir algebraische Datentypen. Betrachten
wir als Beispiel einen polymorphen Listentyp:

IntList o« = N | C(«, IntList «)

IntList ist ein polymorpher Summentyp, d.h. er beschreibt die Summe der Typen N und C(c,
IntList «) fiir einen bestimmten Typ a.

Offenbar ist IntList rekursiv definiert und es lassen sich folgende Typéquivalenzen ableiten:

IntList a =N = C(a, N) = C(a, C(a, N)) - - -

Um nicht mit unendlich vielen Typen arbeiten zu miissen, beschrankt man sich auf den Typ
IntList «. Zum Beispiel wird dem Wert C(1,C(2,N)) nicht der Typ C(int, C(int,N)), sondern

"Nach Aufnahme aller Grundtypsymbole in ¥¢ miisste die Syntax von System F., natiirlich entsprechend
angepalfst werden.
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der Typ IntList int zugewiesen — Konstruktoren werden in Haskell und ML primér zur
Konstruktion von Werten verwendet.

Die Definition eines algebraischen Datentyps schrinkt die Benutzbarkeit eines Konstruktors
auf bestimmte Fille ein. Zum Beispiel ist C(true,C(3,N)) kein giiltiger Wert, da es kein «
gibt, so dat C'(bool, C(int, V)) dquivalent zu IntList a wire.

Werte, die mit verschiedenen Konstruktoren erzeugt wurden, als typgleich zu interpretieren
bringt noch einen weiteren Vorteil. Betrachten wir hierzu die Haskell-Funktion len, die die
Lénge einer Liste berechnet:

len x = case x of
N -> 0
Cons ht -> 1+ (len t)

len hat den Typ Va.List a — int, ist also eine polymorphe Funktion, die auf beliebige
Instanzen von List angewendet werden kann. Mit der case-Anweisung kann Programmcode
abhéngig vom Konstruktor, mit dem ein Listenwert erstellt wurde, ausgefiihrt werden. Die
case-Analyse ist ein Laufzeit-Mechanismus.

Wir hatten bereits angesprochen, daf die Ubersetzung einer polymorphen Funktion durch Ty-
pelimination méglich ist — das gilt auch fiir 1en. Voraussetzung fiir diese Ubersetzungsstrategie
ist natiirlich, daf der generierte Programmcode mit allen Instanzen des Listentyps kompatibel
ist bzw. daf alle Instanzen eines Listentyps in dhnlicher Art und Weise im Speicher hinterlegt
sind.

Typischerweise wird dies durch den Einsatz von Zeigern realisiert und eine Liste wird im
Zielcode als Zeigerpaar dargestellt. Der Zugriff auf das Kopfelement einer Liste erfordert
dann aber einen indirekten Speicherzugriff, was insbesondere in Hinblick auf moderne Cache-
Architekturen zu hohen Laufzeitkosten fithren kann.

Eine andere Ubersetzungsstrategie wire, verschiedene Instanzen eines Listentyps unterschied-
lich im Speicher darzustellen. Folglich miifsten dann aber auch spezielle len-Funktionen fiir
jeden dieser Typen generiert werden.

Die erste Ubersetzungsstrategie nennt man homogene Ubersetzung, da einem Stiick Quell-
text genau ein Stiick Zielcode zugeordnet ist. Die zweite Strategie nennt man heterogene
Ubersetzung (siche z.B. [128, 127]), sie resultiert in grokerem, meist aber effizienterem Pro-
grammcode.

Vergleichen wir nun mit Konstruktortypen. Fiir sich genommen geben einem diese vollige
Freiheit bei der Instanziieriung eines Typs aus einem Konstruktor. So kann man z.B. mit den
Konstruktoren C und N Listen konstruieren, in denen der Elementtyp variiert (Polytyplisten)®.

Betrachten wir die folgende Funktion zur Konstruktion solcher Listen:
cons = Aav :: % Af : x Az a\y : B.C(x,y)

Offenbar ist cons[int][C(bool,N)] 3 (cons[bool|[N] true N) ein wohlgetypter Ausdruck, der
sich zum Wert C(3,C(true,N)) vom Typ C(int, C(bool,N)) reduzieren l&ft.

8 Im ersten Moment mag man einwenden, daf es sich hier weniger um Listen, als vielmehr um Tupel
handelt. Wir werden spéter sehen, daf man mit dieser Konstruktion alle listentypischen Operationen (z.B.
Konkatenation) realisieren kann, so daf der Programmierer Polytyplisten wirklich als Listen empfindet.
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Typ und Wert korrespondieren hinsichtlich ihrer Struktur, so daf es unmdglich ist, in Sy-
stem F,, eine Funktion anzugeben, die die Lange einer Polytypliste berechnet. Das Problem
liegt darin, daf wir in System F,, keine Moglichkeit haben, den Typ einer Funktion derart
einzuschranken, daf sie nur giiltige Polytyplisten akzeptiert.

Polymorphe Funktionen, bei denen der Elementtyp einer Liste relevant ist (zum Beispiel die
Suche nach einem bestimmten Listenelement) lassen sich fiir Polytyplisten in System F, eben-
falls nicht formulieren, da der Vergleich zweier Elemente typabhéngig ist.

Um beide Probleme zu l6sen, brauchen wir Sprachmittel, mit denen wir Typen und Terme
in Abhéngigkeit von der Struktur eines Konstruktortyps definieren kénnen. Entsprechende
Erweiterungen werden wir im néchsten Kapitel vorstellen.

Syntax sugar

Wie wir gesehen haben, kann man mit Konstruktortypen Polytyplisten konstruieren. Solche
Listen werden wir in Zukunft o6fter einsetzen und wollen daher eine suggestivere Notation fir
diese vereinbaren.

Eine n-elementige Liste C(ay,C(ag,--- ,N)) notieren wir in der Form

{lay s ag : -+ s ayl}

Der Wert N wird in dieser Notation weggelassen. Er symbolisiert die leere Liste, die wir durch
{[} beschreiben.

Analog verfahren wir fiir den Typ einer Liste und schreiben z.B. {|int : booll} fiir eine Liste,
die einen integer- und ein booleschen Wert speichert.

Ferner setzen wir einen bindren Konstruktor x voraus, den wir wie — in infix-Notation ver-
wenden und der zur Beschreibung von Tupeltypen dient, bei denen uns der Konstruktorname
nicht wichtig ist. Die Werte eines Tupeltyps schreiben wir wie iiblich als (¢1,¢2) und eher selten
als x(t1,t2).

x werden wir gelegentlich aber auch zur Bildung von namenlosen n-Tupeln einsetzen (z.B.

bool x int x int)Y. Die Werte eines n-Tupels werden wir dann ebenfalls in der gebriuchlichen
Notation schreiben.

2.7.3 Referenzen, Zuweisungen und Sequenzen

Die Calculi, die wir bis jetzt vorgestellt haben, sind alle frei von Seiteneffekten. Das Ergebnis
einer Berechnung ist ausschlieflich von den Funktionsargumenten abhéngig und die Reihen-
folge, in der Argumente ausgewertet werden, hat keinen Einflufs auf das Gesamtergebnis.

Will man einen globalen Status implementieren, so muft man diesen als Argument durch samt-
liche Berechnungen hindurchschleifen. Das kostet in der Praxis natiirlich Zeit und Speicher-
platz, da der globale Zustandsraum mit jedem Funktionsaufruf erneut auf den Maschinenstack
kopiert werden muf.

Zwar léft sich das Problem auf Seiten der Implementierung dadurch entschérfen, daf man
nicht den Zustandsraum selbst, sondern einen Zeiger auf diesen iibergibt. Aber spéatestens

“Hier entspricht x natiirlich nicht mehr dem zweistelligen Konstruktor zur Bildung von Tupeln!
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dann, wenn der Zustand manipuliert werden soll, muft eine Kopie angelegt werden, um even-
tuell existierende Referenzen auf den alten Zustand nicht zu beeinflussen.

Effizienter ist die Bereitstellung eines speziellen Freispeichers (manchmal auch heap genannt),
in dem Objekte von beliebigem Typ hinterlegt werden konnen.

Abstrakt gesehen ist ein Freispeicher eine partielle Abbildung von einer Menge von Speicher-
adressen in die Menge der System F-Werte.

Speicheradressen notieren wir als ref(N), wobei N eine beliebiger, ganzzahliger Wert ist. Um
einen Term ¢ vom Typ T auf dem Freispeicher zu verschieben, verwendet man das Komman-
do new(t). Im Ergebnis erhélt man einen Wert vom Typ Ref(7T), also einen Zeiger auf eine
Speicherzelle, in der ein Wert vom Typ T abgelegt ist.

Um auf den Wert einer Speicherzelle zuzugreifen, muff man den entsprechenden Zeiger mit
dem Kommando deref dereferenzieren.

Einmal mit new angeforderte Speicherzellen kénnen durch den Zuweisungsoperator verandert
werden. Die Zuweisung ref(N) := t weist der Speicherstelle ref(N) den neuen Wert ¢ zu.
Voraussetzung ist, daf die Speicherzelle ref(N) mit dem Typ von ¢ kompatibel ist.

Das Ergebnis einer Zuweisung ist immer die Konstante unit vom Typ Unit. Eine Funktion,
die integer-Speicherzellen mit Null initialisiert (Az : Ref(int).x := 0) hat folglich den Typ
Ref(int) — Unit.

Durch Einsatz des Sequenzoperators ; lassen sich mehrere Zuweisungen hintereinanderreihen.
Zum Ergebnis trigt aber nur der letzte Term der Sequenz bei. Hier als Beispiel eine Funktion,
die den Inhalt der Speicherzellen x und y vertauscht und die Summe der in den Speicherzellen
gespeicherten Werte als Ergebnis zuriickliefert:

chgAdd := Az : Ref(int).\y : Ref(int).z.
let h := new(deref(x))
in h := deref(x);z := deref(y);y := deref(h);deref(z) + deref(y)

Die Funktion chgAdd hat den Typ Ref(int) — Ref(int) — int.

Abbildung 2.12 zeigt syntaktische Erweiterungen, sowie Typsystem und Semantik zu den
neuen imperativen Merkmalen.

Um zu verhindern, dafs der Programmierer willkiirlich auf den Freispeicher zugreifen kann,
geben wir keine Typregel fiir Zeiger an. Der Term ref(0) ist syntaktisch zwar korrekt, wird
vom Typsystem jedoch abgelehnt. Referenzen kénnen ausschliefflich durch Einsatz von new
erzeugt werden.

Bei den Semantikregeln miissen wir den global sichtbaren Freispeicher beriicksichtigen, fiir den
wir die Metavariable 1 verwenden. Die Reduktionsrelation ist vierstellig geworden: t|u — ¢/|p/
bedeutet, daft der Term ¢ in der Umgebung des Freispeichers p zu ¢’ reduziert werden kann,
wobei als Seiteneffekt der Freispeicher p’ entsteht.

Soll ein neuer Wert auf den Freispeicher verschoben werden, so wird zunéchst der an new {iber-
gebene Term reduziert. Diese Reduktion kann als Seiteneffekt die Anderung des Freispeichers
von g zu g’ hervorrufen. Wird ein Wert an new iibergeben'®, so nehmen wir eine beliebige
Adresse z, die noch nicht im Definitionsbereich domain(u) enthalten ist, und ergédnzen die
partielle Abbildung p um die Zuordnung [z — v].

Wref(z) zihlt ja zu den Werten.
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System F,, + Imp

i = Terme
ref(n) Referenz (n € N)
new(t) new-Operator
deref(t) dereferenzier-Operator
unit unit-Konstante
t:=t Zuweisung
t;t Sequenz

W 2= Werte
ref(n) Referenz (n € N)

T = Typen
Unit Unit-Typ
Ref(T) Referenztyp

PH¢:T
'et:T

I'Funit:Unit (T-Unit) (T-new)

I' - new(t) : Ref(T)

I'Ft¢:Ref(T) I'Fty :Ref(T) Tty : Ref(T) .
———— (T-deref T-
T derer(r) T CL-deref) Tt =ty Unit (T-assign)
'ty :Unit T'HT5: T (T-sequence)
'k tl; tg c T2 1
tl — t2
t tolp d )
L = talp (E-new-1) @ ¢ domain () (E-new-2)
new(ty )| — new(ta)|u’ new(v)|p — ref(z)|ulz — v

ti|p — to|p
deref(t1)|u — deref(ts)]

7 (E-deref-1) derefv|u — p(v)|p (E-deref-2)

ta|p — to|p’
t1 = to|lp — t1 = thlu'

tilp — |
t1 = vlp — t) =y

(E-assign-1) (E-assign-2)

ref(z) := v|p — unit|ufzr — v] (E-assign)

tilp — |y
t1;talp — th; ta|p!

talp — ty|p’
unit;to|p ~ th|u

(E-sequence-1) (E-sequence-2)

Abbildung 2.12: Erweiterung von System F,, um imperative Merkmale.
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Auch beim Dereferenzieren wird zunéchst der an deref {ibergebene Term reduziert. Steht hier
ein Wert ref(n), wird der zugehdrige Wert aus dem Freispeicher ausgelesen und als Ergebnis
zuriickgegeben.

Die Reduktion einer Zuweisung startet mit der Reduktion der rechten Seite (E-assign-1).
Konnte diese zu einem Wert v reduziert werden, wird mit der Reduktion der rechten Seite
zu einer Referenz ref(z) fortgefahren (E-assign-2). Abschliefend wird der Freispeicher so
gedndert, dak an der Speicherstelle = der Wert v steht (E-assign).

Bei Sequenzen wird zuerst die linke Seite zum Wert unit reduziert. Dieser Wert wird jedoch
ignoriert und stattdessen mit der Reduktion der rechten Seite fortgefahren.

Die Semantikregeln, die wir von System F,, iibernommen haben, miissen natiirlich so ange-
pakt werden, dafs der Freispeicher beriicksichtigt wird. Zum Beispiel muf die Regel E-App-1
gedndert werden zu:

tilp — G|
l/ / (E-App-1)
ty talpu — ti|p
Referenzen und durch Zuweisung dnderbare Speicherstellen machen das Beweisen von Pro-

grammeigenschaften sehr aufwendig. Zum Beispiel wiirde man auf den ersten Blick vermuten,
dak die Funktion

Az : Ref(int).\y : Ref(int).x := 2;y := 3;deref(x)

grundsatzlich 2 als Ergebnis liefert. Das ist jedoch nicht der Fall, wenn sich die Referenzen x
und y auf ein und dieselbe Speicherstelle beziehen (z und y also Aliase fiir eine Speicherzelle
sind) — dann liefert die Funktion 3 als Ergebnis.

Oftmals ist es nicht erforderlich, in einem Freispeicher Werte von beliebigem Typ abzulegen.
Dann kann man die bendtigten Typen auch in einem Summentyp zusammenfassen und den
Freispeicher als normale Liste modellieren. Um Raum fiir entsprechende Erweiterungen zu
lassen, verzichten wir in den nachfolgend vorgestellten Calculi auf die Beriicksichtigung des
Freispeichers. Auf imperative Sprachmerkmale kommen wir erst spéter, im zweiten Teil dieser
Arbeit zuriick, wenn wir die Einbettung einer funktionalen Sprache in C++ diskutieren.

2.8 Weiterfiihrende Literatur

Einfiihrende Darstellungen zu den Grundlagen der universellen Algebra und der Ordnungs-
theorie findet man in nahezu allen Biichern, die sich mit der Semantik und den Typsyste-
men von Programmiersprachen beschiftigen. Exemplarisch sei auf die Werke von Pierce [142],
Winskel [179], sowie dem eher mathematisch-motivierten Werk von Ihringer [77] verwiesen.

Termersetzungssysteme, die wir hier nur am Rande behandelt haben, werden von Baader und
Nipkow in [11] ausfiihrlich vorgestellt.

Einen umfangreichen Einstieg in die Theorie und Praxis der partiellen Auswertung findet sich
in [88]. Einen schnellen Uberblick bieten die Artikel von Consel und Danvy [36] und Jones
85, 87].
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Die Biicher von Winskel [179] und Nielson [124] gelten als Standardwerke zur Semantik von
Programmiersprachen. Typsysteme werden hier jedoch nur am Rande behandelt. Hier emp-
fiehlt sich das Werk von Pierce, der in [142] einen guten Uberblick iiber giingige Typsysteme
liefert. Bruce diskutiert in [21]| diverse Modellsprachen mit Fokus auf Objektorientierung.

Barendregts Abhandlung iiber die verschiedenen A-Calculi gilt als eines der Standardwerke auf
diesem Gebiet. Spezielle Darstellungen zu System F findet man bei Reynolds [146], Girard
[55] und in [22]. Vertiefende Informationen zu System F,, bieten u.A. [55] und [142].

Obwohl wir im praktischen Teil davon Gebrauch machen werden, haben wir auf die Darstellung
von objektorientierten Erweiterungen des A-Kalkiils verzichtet. Zur Diskussion der fiir uns
priméren Anwendung der strukturellen Typanalyse sind diese auch nicht zwingend erforderlich.
Der interessierte Leser sei fiir einen Einstieg auf die Arbeiten von Bruce [20, 21|, Bruce,
Schuett und van Gent [23], sowie das Buch von Cardelli und Abadi [5] verwiesen. Cardellis
und Mitchells ,Operations on Record” [29] ist ein guter Ausgangspunkt, um sich mit der
semantischen Modellierung von Objekten und Klassen zu beschéaftigen.

Fiir die in den Beispielen verwendeten funktionalen Programmiersprachen Haskell und ML gibt
es zahlreiche ein- und weiterfithrende Literatur. Einen kurzen Uberblick iiber Haskell vermittelt
der Artikel von Hudak [74]. Aufiihrlichere Darstellungen findet man z.B. bei Thompson [165]
und natiirlich im Haskell Standard [136]. ML wird von Paulson in [132] anhand von vielen
praktischen Beispielen erklart.



Kapitel 3

Strukturelle Typanalyse: System FZ‘} |

Beim Vergleich von rekursiven Datentypen und Konstruktortypen (siehe Seite 50) haben wir
gesehen, dak man zur sinnvollen Arbeit mit Konstruktortypen ein Aquivalent zur case-Analyse
braucht.

In diesem Kapitel wollen wir eine entsprechende Erweiterung von System F, vorstellen. Den
Kern bilden zwei neue Sprachkonstrukte: Typecase und typecase. Typecase ermoglicht es,
Typen durch strukturelle Induktion iiber den Namen von monomorphen Typen zu definieren,
wihrend typecase dasselbe fiir Terme moglich macht. Da beide Konstrukte auf der Analyse
der Struktur von Typnamen aufbauen, spricht man auch von struktureller Typanalyse.
Einen entsprechend erweiterten A-Kalkiil nennen wir System F3Y (SA steht fiir strukturelle
Analyse).

Die Idee zu Typecase und typecase geht zuriick auf Harper und Morrisett, die diese erstmals
im Rahmen des A\ML-Kalkiils formalisiert haben (sieche [118, 67]). Unsere Darstellung lehnt
sich zwar an diese Arbeiten an, wir werden jedoch ein paar Erweiterungen und Verallgemei-
nerungen vornehmen, um fiir den Vergleich mit der C++ Template-Metaprogrammierung
besser geriistet zu sein.

Aufgrund der starken Anlehnung an )\f‘/[ L verzichten wir auf die sonst iibliche Untersuchung der
theoretischen Merkmale von System Fff}l. Die von uns vorgenommenen Erweiterungen nehmen
keinen Einfluk auf die zentralen Eigenschaften von AM% so daR wir die Entscheidbarkeit der
Typisierung und die Typerhaltung der Reduktion gewissermafsen von )\ZM L' erben”.
Nachdem wir Typecase und typecase anhand von Beispielen eingefiihrt haben, werden wir
System F( formal beschreiben. Wir werden dann einen partiellen Auswerter fiir System Fg
vorstellen, der den Grundstein zu einer Ubersetzung durch Typelimination bildet. Anschlie-
fend stellen wir Uberladung und pattern matching als zwei fiir uns zentrale Anwendungsbei-
spiele fiir die strukturelle Typanalyse vor.

Am Ende des Kapitels geben wir einen kurzen Uberblick iiber aktuelle Arbeiten und weiter-
fiihrende Literatur zum Thema strukturelle Typanalyse.

3.1 System F®*

w,1

Zentraler Bestandteil der strukturellen Typanalyse (auch intensionelle Typanalyse ge-
nannt) sind die Konstrukte Typecase und typecase.

o7
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Mit Hilfe von Typecase kann man Typen durch strukturelle Induktion iiber den Aufbau
eines Typnamens definieren. Konzeptionell kann man sich Typecase als Typfunktion hoherer
Ordnung vorstellen, die fiir jeden n-stelligen Typkonstruktor eine n-stellige Typfunktion als
Argument iibernimmt.

In einer Haskell-dhnlichen Notation konnte Typecase etwa so implementiert sein:

Typecase Fint Fyoor F Fo--- a =

case « of
int - > Fint
bool —>  Fiool

— (T, T2) —> F.[D][T)[T][T3]
where T| = Typecase Fint Fyoor F. Fo--- T
T, = Typecase Finy Fooor F Fo -+ T

Operationell traversiert Typecase den zu einem Typnamen gehorenden abstrakten Syntax-
baum (strukturelle Induktion) und manipuliert dessen Blétter (nullstellige Typkonstruktoren)
und Knoten (mehrstellige Typkonstruktoren) entsprechend der zum Konstruktor gehorigen
Funktion (die Typecase als Argument erhélt).

An den Blattern wird einfach die zugehorige Funktion (bzw. Konstante) als Ergebnis zurtick-
gegeben. Das Vorgehen an den Knoten ist ein wenig komplexer, um sowohl die bottom-up, als
auch die top-down Berechnung von Typen zu erlauben.

Trifft Typecase z.B. auf einen Typ, der mit dem bindren Konstruktor — gebildet wurde, so
wird Typecase zunichst rekursiv auf die beiden Konstruktorargumente 77 und 7T, angewen-
det (bottom-up Berechnung). Anschliefend werden die dabei entstehenden Typen 77 und T
zusammen mit den Originaltypen 77 und 75 an die Funktion F_, weitergereicht, wodurch sich
die Moglichkeit der top-down-Berechnung ergibt.

Da das Ergebnis einer Typecase-Berechnung ein Typ ist, kann man Typecase-Terme selbst
als Typen interpretieren. Die eigentliche Berechnung verlduft im Typsystem, wenn es um die
Berechnung der Aquivalenz zweier Typen geht. Das Rekursionsmuster von Typecase ist inte-
graler Bestandteil der Sprache System Fif‘l und kann vom Programmierer nicht manipuliert
werden. Daraus erwachsen Vorteile beziiglich der Eigenschaften dieses Systems. Zum Beispiel
kann garantiert werden, daf eine Typecase-Berechnung terminiert.

Im Vergleich zu AM% miissen Typecase-Terme in System Ffj‘?l nicht fiir alle Konstruktoren
einen Behandlungsfall aufweisen. So kann man zum Beispiel eine Funktion definieren, die nur
mit bestimmten Konstruktortypen vertraglich ist. Seien z.B. C und D zweistellige Konstrukto-
ren, N ein nullstelliger Konstruktor und folgende Funktion gegeben:

zap := AJ :: K.Typecase § of

N: int

C: Aa:x*xAd K.
AB A K.
Do, 3)

Die Funktion zap ersetzt im Typ ¢ alle Vorkommen von N durch int und alle Vorkommen von
C durch D.
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Offenbar ist zap nur auf Typen anwendbar, die ausschlieflich aus den Konstruktoren N und C
aufgebaut sind; fiir alle anderen Typen fehlt ein geeigneter Behandlungsfall.

Da die Zahl an Konstruktoren sehr hoch sein kann, bietet es sich an, einen default-case zu
erlauben, der immer dann greift, wenn die anderen Muster nicht passen.

Wird dieser default-Fall gewéhlt, ist der Aufbau des zu untersuchenden Typs natiirlich nicht
bekannt und demzufolge kann die Traversierung des Baumes auch nicht fortgesetzt werden.
Um dennoch Manipulationen zu ermdoglichen, setzen wir voraus, daf im default-Fall eine
Typfunktion mit Kind %+ = K zur Verfiigung gestellt wird und {ibergeben dieser im ersten
Argument den Typnamen, zu dem kein anderer Behandlungsfall gefunden werden konnte.

Das Schliisselwort default selbst fassen wir konzeptionell als nullstelligen Konstruktor auf;
allerdings schliefen wir (genau wie bei void) durch das Typsystem aus, daf Werte dieses Typs
gebildet werden konnen.

Die strukturelle Dualitdt von Konstruktortypen und -werten legt nahe, eine Funktion typecase
zu implementieren, mit der man Funktionen in Abhéngigkeit von der Typstruktur definieren
kann. Die Idee hinter typecase motivieren wir ebenfalls an einer Funktion, die wir in einer
Haskell-ahnlichen Notation angeben:

typecase fint fooor f— fo - =

case « of
int -> fint
bool -> fbool

— (T, T) —> [f=[Th] f1 [12] fa
where f1 = typecase fint fooo1r [ fo - T
f2 = typecase fint fbool f—> fC' o T2

Strukturell sind sich Typecase und typecase sehr dhnlich. Der wesentliche Unterschied liegt
im berechneten Objekt und im Typ der Funktionen, die als Argumente tibernommen werden.

Trifft typecase auf ein Blatt, so wird die zum Konstruktor gehorige Funktion als Ergebnis
zuriickgeliefert. Beim Besuch eines Knotens werden durch rekursiven Aufruf von typecase
zunéchst Funktionen zur Manipulation der Konstruktorkomponenten generiert. Funktionen
zur Manipulation von mehrstelligen Konstruktoren wird im Wechsel der Typ der nicht-mani-
pulierten Komponente, sowie eine Funktion zur Manipulation der Komponenten iibergeben.

Betrachten wir ein Anwendungsbeispiel. Ein typecase-Term zur Berechnung der Schachte-
lungstiefe eines Typausdrucks, der aus dem einstelligen Konstruktor S und dem nullstelligen
Konstruktor N konstruiert wurde, konnten wir folgendermafien realisieren:

Ad :: x.typecase 6 (Ay.int) of

N: O
S: A« ::x)v:int
1+wv

Syntaktisch ist typecase aufgebaut wie sein Typéaquivalent. Hinzugekommen ist eine Berech-
nungsvorschrift fiir den Ergebnistyp, den wir in spitzen Klammern hinter den Typparameter
schreiben. Auf die Bedeutung dieses Ausdrucks gehen wir spéter ein.
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Der Typ N hat die Schachtelungstiefe Null, wihrend die Schachtelungstiefe eines Wertes vom
Typ S(T') um eins grofer ist als die Schachtelungstiefe des Typs T'. Der Ausfiihrungsmecha-
nismus zu typecase sorgt dafiir, dafs eben diese Schachtelungstiefe im Wert v zur Verfiigung
steht.

Betrachten wir ein weiteres Beispiel, um uns die Bedeutung der Berechnungsvorschrift fiir den
Ergebnistyp klar zu machen. Sei wieder C ein zweistelliger und N ein nullstelliger Konstruk-
tor. Wie wir bereits in Abschnitt 2.7.2 gezeigt haben, kann man mit C und N Polytyplisten
konstruieren. So beschreibt der Typ

C(int, C(bool,N))

Listen aus einem int- und einem bool-Wert.

Angenommen, wir wollen in einer solchen Liste alle int-Werte durch boolesche Werte ersetzten
und zwar so, dafs wir false eintragen, wo vorher ein Wert grofer Null war, und true, wo ein
Wert kleiner oder gleich Null steht.

Diese Operation dndert sowohl den Typ, als auch den Wert. Wir starten mit der Berechnung
des gednderten Typs. Dazu konnen wir folgenden Typecase-Term bereitstellen:

MkBool := A~ :: x.Typecase vy of

int : bool

N: N

C: Aa % Ad' = K.
AB =+ A3 K.
(e, B)

Listen als Wert manipulieren wir durch Einsatz von typecase:

mkBool := Ad.typecase § (Av.y — MkBool[y|) of
int: Ax:int.If x > 0 then false else true
N: Az : N.N
C: Ao« \fp : o« — MkBool[a].
AB i x\fy : B — MkBool[f].
Al : Clay, B8).C(fo 2.0, f1 x.1)

mkBool generiert eine Funktion, die einen Wert vom Typ § ibernimmt und daraus einen Wert
vom Typ MkBool[d] generiert. Den Ergebnistyp von mkBool automatisch aus den einzelnen
Behandlungsfillen zu rekonstruieren wére zwar grundsétzlich mdéglich, aber sehr aufwendig.

MkBool explizit anzugeben hat den Vorteil, dak wir ein recht einfaches Verfahren zur Typ-
iiberpriifung von typecase-Termen realisieren kénnen. Aus der Konstruktion von typecase
konnen wir ablesen, daft im Behandlungsfall fiir einen zweistelligen Konstruktor eine Funktion
vom Typ

(Va = T, V0 +.Tg) — Tr

bereitgestellt werden mutfs.

a und [ sind die Komponententypen des Konstruktors; 7}, und Té sind die Typen, die bei
der Umwandlung der Konstruktorkomponenten enstehen und das sind eben genau die Typen
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MkBool[a] und MkBool[3]. Der Ergebnistyp der Funktion Tg ergibt sich durch Anwendung
von MkBool[C(«, 3)]. Das heift, wir konnen den Typ, den die Funktion eines bestimmten
Behandlungsfalles haben muf, allein aus der Funktion zur Berechnung des Ergebnistyps und
der Stelligkeit des Konstruktors ermitteln.

Wenn wir Konstruktoren selbst als Typfunktionen interpretieren, konnen wir leicht einen Ope-
rator definieren, der uns ausgehend von einem Konstruktorsymbol einen geeigneten Typ kon-
struiert; der default-Konstruktor erfahrt eine Sonderbehandlung:

(F)(T :: x) = F[T)
(F)(default :: %) = Va.F|a]
(F)YT : K1 = Ko) =Va: K1.(F)(a: K1) — (F)(T(«a) :: Ka)

Zur Typiiberpriifung von typecase kénnen wir den erwarteten Typ mit diesem Operator fiir
jeden Zweig berechnen, um dann zu untersuchen, ob er dquivalent zum Typ des zugehdrigen
Terms ist.

Betrachten wir abschliefsend eine Funktion zur Berechnung der Lénge einer Polytypliste:

dynLength := \J :: x.typecase d (A :: %y — int) of
default: Ao :*xAz:a.0
N: Az : N.O
C: Aa i x.fy: a — int.
AG i x.f1: 3 — int.
A Cla, 3).1 + f1(1.1)

Wird dynLength auf einen Listentyp angewendet, so wird durch den typecase Mechanismus
eine Funktion generiert, die die Lange eines passenden Listenwertes berechnet. Die eigentliche
Berechnung der Listenlénge findet zur Laufzeit statt, wenn die so generierte Funktion auf ein
konkretes Argument angewendet wird.

Da die Lénge einer Liste allein von ihrer Struktur bestimmt wird und wir diese aus dem
Typnamen ablesen kénnen, kann dynLength optimiert werden zu:

statLength := \d :: x.typecase § (A7 :: *.int) of

default: O

N: 0

C: A« i x.vg @ int.
AS i xv1 @ int.
141

Die Anwendung von statLength auf einen Listentyp fiithrt zu einem System Fffl-Ausdruck,
der nur Konstanten erhélt. Dieser konnte von einem partiellen Auswerter reduziert werden, so
daf mit statLength die Linge einer Liste bereits zur Ubersetzungszeit zur Verfiigung steht.

Anmerkung 3.1. Die default-Fille sind jeweils erforderlich, da Typecase und typecase strikt
realisiert sind — die Berechnung wird grundsétzlich in jedem Zweig eines Konstruktortyps
durchgefiihrt. O
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System Fi‘?l
M = Monomorphe Typen
Typecase M of R; --- R, Typecase-Typ
R = Type-Typecase
c:T Konstruktor-Fall
default : T Default-Fall
Ry = Value-Typecase
Cci Konstruktor-Fall
default : ¢ Default-Fall
= Terme
typecase t (Aa.T) of Rty --- Rt, Typecase-Term

Abbildung 3.1: Syntaktische Erweiterungen von System F,, zur Unterstiitzung von struktu-
reller Typanalyse. Zur Erinnerung: Die Grundtypen int und bool und der Typkonstruktor
— sind Bestandteil der Signatur .

3.1.1 Syntax

Abbildung 3.1 zeigt die Syntax von System FG als Erweiterung zu System F.,.

Eine Sequenz von n Type-Typecases schreiben wir auch als (C; : Ti)iE{l""’”} und analog
cine Sequenz von n Value-Typecases als (C; : t;)*€tl-n},

3.1.2 Kinding und Typaquivalenz

Zur Realisierung von Operator (-) miissen wir Konstruktoren als Funktionen iiber Typen
interpretieren. Fiir diese gibt es jedoch keine Funktionsvorschrift — die vollstdndige Applikation
eines Konstruktors zieht keine Berechnung nach sich, sondern stellt den zu berechnenden Wert
selbst dar.

Jc(C) =1 O’c(C) =n

e Trc: (o) (KConsn)

(K-Cons-0)

FECu(=)"x TET:x
TFC(T):: (=)" 1%

(K-Cons-App)

I'EM:x Yi:T'brM,;,:T,:: K
3¢, € {C1, -+ ,Cp}:TFM~C; V defaulte {Cy,---,Cpn}
I' - Typecase M of (C;: T;)*€{Lmt o K¢

(K-Typecase)

Abbildung 3.2: Kinding in System FJ}.

Die Schreibweise C(17, - - -, T,) verstehen wir von nun als syntaktischen Zucker fiir C(77) - - - (T7,)

"'Wir verzichten darauf, die abstrakte Syntax so anzupassen, daf sie auch partiell applizierte Konstruktoren

1
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und schreiben ferner (=)", um die n-fache Anwendung des Kind-Konstruktors = zu beschrei-
ben. Zum Beispiel entspricht (=)%+ dem Kind * = * = % = *. Wir setzen (=)°K = K.

Abbildung 3.2 zeigt die Kinding-Regeln fiir System F5Y.

Bei der Zuweisung einer Gattung zu einem Typecase-Term setzen wir zwei Hilfsrelationen ein,
die uns eine kompaktere Schreibweise erlauben (siehe Abbildung 3.3).

ST » SA
LhpCel=ld THCux THT = K

Trac 7.k (R-Cons-0)

F'EC:(=)"%
FET:(=)"(x=K)=K

TFrC:T: K (R-Cons-n)

I'ET:x= K

I'tpdefault: 7T :: K (R-Default)

r=r=1"

T~ (M-Equiv)

THC(T):+ T FcT)=c(T)

Trc(T)=C (M-Cons-1)

'+ C/(Tl,TQ) Lk I+ C(Tl,TQ) = C/(Tl,TQ)

M-Cons-2
TFC(T, ) ~C (M-Cons-2)

- usw. bis M-Cons-n:

r=c'(Ty, - ,T,) =% TkHEC(Ty, - ,T,) =C (T, - ,Ty)

TFC(Ty, -, T) = C (M-Cons-n)

Abbildung 3.3: Relationen g, zur Uberpriifung der Typisierbarkeit von Behandlungsfillen in
Typecase-Termen, und ~ zum Matching von Konstruktoren und Typtermen.

Mit der Relation kg priifen wir die Korrektheit und die Gattung, zu der der Ergebnistyp eines
Musters gehort. Wir schreiben I' Fr C : T :: K, wenn der Type-Typecase C : T unter den
Voraussetzungen der Typisierungsumgebung I' korrekt ist und zu einem Typ der Gattung K
fiihrt.

Fiir nullstellige Konstruktoren ist dies der Fall, wenn sie korrekte Monotypen sind, und der
zugehorigen Typfunktion die Gattung K zugewiesen werden kann (sie also eine korrekte Typ-
funktion ist). Von Behandlungsfillen fiir n-stellige Konstruktoren wird erwartet, dafs die Typ-
funktion fiir jedes Konstruktorargument im Wechsel einen Monotyp (Gattung *) und einen
Typ der Gattung K erwartet und im Ergebnis zu einem Typ der Gattung K fiithrt (es sind
also auch Polytypen als Ergebnis erlaubt).

Die Relation ~ (siehe Abbildung 3.3) beschreibt die Zuordnung eines Typs zu einem Kon-
struktor und damit zu einem bestimmten Behandlungsfall, wobei natiirlich die Aquivalenz
von Typen beriicksichtigt werden mufs. I' = T" ~ C bedeutet, daf unter den Voraussetzungen

erlaubt. Die Vorstellung, dafs ein Konstruktor eine Funktion ist, wird nur intern, auf der Ebene von Kinding,
Typsystem und Typéquivalenz verfolgt.
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in I' gilt, daf der Typ T zum Konstruktor C paft. Beachte: Der Konstruktor default bleibt
unberiicksichtigt, so daf von ~ nur regulire Konstruktoren gematcht werden.

Typecase-Terme werden als giiltige Typen erkannt, wenn der zu analysierende Typ ein giiltiger
Monotyp ist, es genau einen Behandlungsfall gibt, der zu diesem Typ pafst, oder ein default-
case vereinbart wurde, und alle Behandlungsfélle zu einem Typ derselben Gattung K fithren
(sieche Regel K-Typecase in Abbildung 3.2).

Als Typ ist Typecase dquivalent zu anderen Typen, wobei sich dquivalente Typen aus der
,Berechnung” von Typecase ergeben.

r=7=1"
It Typecase T of (C; : Ti)ie{lv”"m} = Typecase 1" of (C; : Tlv)ie{l"“’m}

(Q-TC-Cong)

Jie{l,....m}: TFC~C
I F Typecase C of (C; : T;)*€{1m} o«

I' F Typecase C of (C; : T;)*€{Lomt =T

(Q-TC-Cons-0)

Jie{1,...,m}:T+C(M)~c;
' Typecase C(M) of (C; : T;)*€{lom} . 4
I - Typecase C(M) of (C; : T;)*€{lm} =
T;[M][Typecase M of (C; : T;)*€{t»m}]

(Q-TC-Cons-1)

- usw. bis E-TC-Cons-n:
Je{l,....m}:TEC(My,---,M,) ~C;
I F Typecase C(My, -+, M) of (C;: T;)i€thomb o
' F Typecase C(Mjy,--- , M) of (C; : T;)i€{Lmt =
T;[M;][Typecase M; of (C; : Tlv)ie{lv'”’m}]

(Q-TC-Cons-n)

[M,,][Typecase M, of (C;: T;)*€{lm}]

Aie{l,...m}:TFT~C,
default € {Cy,...,Cp}
'+ Typecase T of (C; : T;)€{b-m} o &

' F Typecase T of (C; : T;)*€{1m} = T4[T]

(Q-TC-Default)

Abbildung 3.4: Typiquivalenz in System F5.

Die Regeln Q-TC-Cons-0 bis Q-TC-Cons-N konnen nur dann Anwendung finden, wenn es
genau einen passenden Behandlungsfall fiir den zu untersuchenden Monotyp gibt (siche K-
Typecase: ~ lift default-Behandlungsfille aufer acht). Der default-Fall greift nur dann,
wenn es keinen passenden Behandlungsfall gibt, dafiir aber ein default-Type-Typecase ver-
einbart wurde.

Beachte: konnte ein passender Behandlungsfall gefunden werden, so bekommt die zugehorige
Typfunktion 7; fiir jede Konstruktorkomponente sowohl den Originaltyp M;, als auch das
Ergebnis der Anwendung von Typecase auf M; als Argument {ibergeben. Typecase ist damit
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inharent rekursiv.

3.1.3 Typsystem

Wie bereits erwahnt, priifen wir typecase-Anweisungen, indem wir mit Hilfe des Operators
(F) zu jedem Konstruktor einen erwarteten Ergebnistyp konstruieren, den zugehoérigen Typ
des Riickgabewertes berechnen und abschliefsend beide Typen auf Typéaquivalenz hin unter-
suchen.

=T«
I'EF:x=x
Fie{l,-,m}:T T ~C;Vdefault € {C1, - ,Cp}
'+ typecase T (F) of (C;: t;)*€{Lmt . P[T)

(T-typecase)

Abbildung 3.5: Typsystem zu System F_.

Die Sonderbehandlung des default-Falls ist hier nicht erforderlich. Da wir default als null-
stelligen Konstruktor ansehen, ist (F')(default) definiert und mit K-Typecase und Q-TC-
Default haben wir sichergestellt, dafs es sich bei dem Ergebnistyp tatsdchlich um eine Typ-
funktion handelt.

3.1.4 Operationelle Semantik

Die in den einzelnen Behandlungsfillen definierten Funktionen bekommen fiir jedes Konstruk-
torargument sowohl den Argumenttyp, als auch das Ergebnis der rekursiven Anwendung von
typecase auf diese Komponente, als Argument iibergeben.

Pakt keiner der Behandlungsfille und wurde ein default-Fall vereinbart, so wird nur der zu
untersuchende Typ an die Behandlungsfunktion weitergeleitet.

Die Umsetzung von Typecase und typecase liefle sich noch optimieren. In der hier vorge-
stellten Version werden bottom-up Werte grundsétzlich berechnet — auch dann, wenn sie im
zugehorigen Term nicht gebraucht werden. Ein entsprechender Test auf Verwendung einer Va-
riablen 14t sich sehr leicht in die Semantikregeln integrieren, allerdings stellt sich dann die
Frage, welchen Wert man als Ersatz an die jeweilige Funktion iibergibt.

Als konsistente Losung bietet sich eine Erweiterung von System Ffj}l um Subtyping an, wobei
man einen kleinsten Typ L ergdnzt. Dann kann man das nicht bendtigte Argument einfach
durch L bzw. eine Instanz von L ersetzen.

Der Vorteil dieser Erweiterung ldge darin, daf man in vielen Féllen auf den default-Fall
verzichten kann (zum Beispiel bei der Langenberechnung fiir Listen auf Seite 61).

sA
w,1

3.2 Eigenschaften von System

System Fj7 ist eine Erweiterung von A}, Im Vergleich zur Originalarbeit von Morrisett und
Harper ist System F3 nicht auf drei Konstruktortypen beschrénkt. Dariiber hinaus miissen
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t1 — to System Fi‘?l

Je{l,...,m}: FC;~C

: E-TCase-0
typecase C (F) of (C;: t;)*€{l-mt ¢, ( )
3 1,... : FC(T)~C
i€{l,...,m} ( ) (E-TCase-1)
typecase C(T) (F) of (C; : t;)!€thm}
t;[T)(typecase T(F) of (C; : t;)*€{L-m})
- usw. bis E-T-Case-N:
3 1,... : EC(Ty, -, T,) >~ C;
iedl,...,m} (T, To) = C (E-TCase-n)

typecase C(Ty, - ,T) (F) of (C;: t;)€{bm}
t;[T1](typecase Ti(F) of (C; : t;)i€{L-m})

[T:,](typecase T, (F) of (C; : t;)*€{lm})

Aie{l,....m}:FT ~C;
default € {Cy,...,Cp,}
typecase C(Ty,- - -, Tp)(F) of (C; : t;)i€tmt

(E-TCase-Default)

Abbildung 3.6: Operationelle Semantik von System FG.

in einem Typecase- oder typecase-Term nicht alle Konstruktoren bei der Fallunterscheidung
berticksichtigt werden. Neu ist auch die Einfiihrung des default-Falls.

Wie man sich leicht {iberlegt, bleibt die Entscheidbarkeit des Typsystems in System Ffﬁ
erhalten: Typecase und typecase sind zwar rekursiv definiert, allerdings ist in beiden Fallen
garantiert, daf die Rekursion terminiert, da System Ffj}l keine unendlichen Typen unterstiitzt.

Ein expliziter Beweis zur Entscheidbarkeit des Typsystems von )\ZM L findet sich bei Morrisett
[118, Seite 46 ff.]. Ebenfalls bei Morrisett findet man Beweise zu Fortschritt und Typerhaltung
der Reduktionsrelation.

Der Nachweis des entscheidbaren Typsystems verlduft dhnlich wie fiir System F,. Aus den
Regeln zur Beschreibung von &quivalenten Typen konstruiert man eine Reduktionsrelation,
deren reflexiver und transitiver Abschluft gerade der Typéaquivalenzrelation entspricht. Fir
diese weist man nach, daf sie konfluent und terminierend ist, so dafs man Typéaquivalenz auf
den Vergleich von Normalformen reduzieren kann. Eine entsprechend erweiterte Reduktions-
relation fiir Typen (~) findet sich in Abbildung 3.7.

Es sei vorweggenommen, dafs System Fff}l fiir unsere Zwecke nicht ausreicht. Die Entscheidbar-
keit des Typsystems bedeutet, daf wir in Typausdriicken keinen Fixpunktkombinator verwen-
den koénnen. Damit ist es nicht mdoglich, partielle oder rekursive Typfunktionen zu definieren
— unsere Typ-Sprache ist noch nicht Turing-méchtig.

Im Vergleich zu System F und System F,, werden Laufzeitentscheidungen in System Fg}
durch typecase sehr wohl abhiingig vom Typ. Lassen wir separate Ubersetzung auker acht,

kénnen wir jedoch — wie wir gleich zeigen werden — einen partiellen Auswerter realisieren, der
alle typecase-Anweisungen aus einem Programm eliminiert. Der Term, der bei der partiel-
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len Auswertung entsteht, kann dann in einen &quivalenten Term des ungetypten A-Kalkiils
iibersetzt werden, so dak auch System Fg% durch Typelimination iibersetzt werden kann.

Ty ~ 1o System Fi‘?l

Ty ~T{ T, ~T)
C(Tl?"' ?Tn) ~ C(Tll7 ?T/m)

(QR-Cons)

T ~~ Cy(TY,--- , T
Typecase T} of (C; : T;)*€thm}t s Ty

Typecase T!. of (C; : T;)!€{bomb v T
Ti[T1][Tra] - - - [T3)[Trm] ~ T
Typecase T of (C; : T;)*€{L»m} s T,

(QR-Typecase)

Abbildung 3.7: Erweiterung von ~» zur Beriicksichtigung von Konstruktortypen und Typecase
(Auszug).

SA

3.3 Partielle Auswertung von System F

Den partiellen Auswerter zur Elimination von typecase und Typecase beschreiben wir als
Funktion 7', die System Fg*-Terme auf System F,;-Terme abbildet (siche Abbildung 3.8).

Wir setzen voraus, daf Terme, die 7 als Argument erhélt, den Typechecker fiir System F3%
passiert haben, abgeschlossen sind und der Typ des Terms ein Monotyp ist.

Terme, die ihren Ursprung in A¥3* haben, lift 7 nahezu unangetastet. Lediglich die Typinfor-
mation des Arguments einer A-Abstraktion wird ausgewertet; d.h. mit Hilfe von ~~ zu einer
Normalform reduziert. Dieser Schritt ist notwendig, da an dieser Stelle nicht nur ein mono-
morpher Typ, sondern ebenso gut eine Typ-Typ-Applikation oder ein Typecase-Term stehen
konnte.

In System F kamen typabhéngige Terme hinzu. 7 vollzieht die Reduktion der Term-Typ-
Applikation in Anlehnung an die Semantikregeln E-TAppAbs und E-TApp (siche Abbildung
2.7 auf Seite 42). Typvariablen lafst der partielle Auswerter unangetastet. Da wir vorausgesetzt
haben, daf der an 7 iibergebene Term abgeschlossen und monomorph ist, werden Typvariablen
spatestens bei der partiellen Auswertung von Term-Typ-Applikationen eliminiert.

Mit System F,, wurde das Konzept der Typéaquivalenz eingefithrt. Typen werden von 7 durch
ihre Normalform beziiglich der Reduktionsrelation ~+ ersetzt. Das hat natiirlich zur Folge, daf
Typecase-Terme und Typ-Typ-Applikationen ,ausgerechnet” werden.

Bei der Behandlung von typecase werden nicht nur Typen reduziert. Betrachten wir die
Arbeitsweise von 7 am Beispiel der Regel E-TCase-1:

Jie{l,....m}: FCO(T)~C
typecase C(T) (F) of (C;: t;)'€lomd —
t;[T](typecase T(F) of (C; : t;)'€tlm})

(E-TCase-1)
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T[C] = C fallsoec=0
Tl = ¢
T[z] = =
Tltate] = T[ T[]7T[t] 1

Tz : T.t)]
T[(t1 + t2)]
T[if t; then ts else t3]

Az T[T).Tt]
T[ta] + Tt2]
if 7[t1] then 7 [t2] else T [ts]

M) = T[]
T[fixt] = f£fix T[t]
o
T[T = TITE(TIT]]]

Tl(Aa = K)[T]] = T[tT/al]
T[Aa:: Ki] = Aa: KTt

-

= Tl
T[[C(th to 7tn>ﬂ = C(T[[tl]L to 7T[[tnﬂ)
Tlti] = T[T[.]
Tvi] = wvai

TC(ty, - ,tn)d] = T[t]

System F.%

E[[(Ax:T.tl)(tg)]] = T[[tl[tg/x]ﬂ

T[typecase C of (C; : t;)*€{lm}] = Tt,]

falls 3C; = % € {C1,--- ,Cp}: FC=C;
T[typecase M of (C; : t;)*€{bm] = T[t;[M]]

falls AC; € {C1,-+,Cm}: FM~C; A Jie{l,--- ,n}:C;=default
T[typecase C(My,--- , M,) of (C;:t;)*c{lm}] =

L[T]---L[T[ - L[T[t:[M1]](T [typecase My of (C; : t;)*€{lm])]

.[Mn]ﬂ(’T[[typecase M, of (C; : T;)*€{Lmi])]-- ]

falls 9C; :: (:>)n>l< S {Cl,- 0o ,Cm} : C(Tl,- 0o ,Tn) 22 G5

Abbildung 3.8: Partieller Auswerter fiir System F3;.
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Die Typapplikation ¢;[T"] wird durch Anwenden von 7 direkt reduziert — dabei entstehe eine
Funktion ¢, die das Ergebnis der rekursiven Anwendung von typecase auf 7" als Argument
erwartet. Der partielle Auswerter fahrt mit der Reduktion des typecase-Terms fort, um an-
schlieflend mit £ das Ergebnis in ¢ einzusetzen — die in typecase inhérente S-Reduktion wird
damit vom partiellen Auswerter vollzogen.

Es ist wichtig sich klar zu machen, daf £ das Funktionsargument unausgewertet in ¢, einsetzt
— es wird genau ein (-Reduktionsschritt vollzogen! Um doppelte Argumentauswertung zu
verhindern, kénnte man £ so umschreiben, daf anstelle einer §-Reduktion ein let-Ausdruck
generiert wird.

Primér fokussiert 7 auf die Reduktion von Termen, die von Typen abhéngen, und der Elimi-
nation der f-Reduktion der typecase-Semantikregeln. Natiirlich kdnnten wir 7 so erweitern,
daf auch normale Terme partiell ausgewertet werden. Derartige Optimierungen sind fiir unser
Vorhaben jedoch von sekundérer Bedeutung. Die einzige Term-Optimierung, die wir voraus-
setzen, ist die partielle Auswertung von Projektionen.

Durch die Beschrinkung auf einen pranex-pradikativen Kalkiil konnen wir garantieren, daf
von 7 alle Typapplikationen erfafst werden. A-Abstraktionen diirfen nur auf oberster Ebene,
oder in let-Ausdriicken auftreten. let-Ausdriicke haben wir aber gerade so konstruiert, daf
polymorphe Funktionen instanziiert werden miissen.

7T hat interessante Figenschaften. Zum einen ist die Transformation korrekt. Sei ¢ ein wohlge-
typter, abgeschlossener System F*-Term, dann gilt:

|Korrektheitvon7| Ft:T A tSv=T[t) >wv

Den Beweis fithrt man durch Induktion iiber den Termaufbau von ¢, wobei man sich zu Nutze
macht, dafs der Term ¢ wohlgetypt ist. Man kann also davon ausgehen, dafs die Pramissen der
zu einem Term t gehorenden Typregel erfiillt sind.

Es kann garantiert werden, daft 7 fiir jeden wohlgetypten Term terminiert:

Terminierung von 7- Ft:T = T[t] terminiert

Den Beweis kann man ebenfalls recht einfach durch strukturelle Induktion iiber den Termauf-
bau fithren. Intuitiv kann man sich diese Eigenschaft von 7 aber auch dadurch klar machen,
daf die Typisierbarkeit von Termen in System Fffl entscheidbar ist und zu jedem Typ eine
Normalform gefunden werden kann. Da wir den Laufzeitteil von System FG% abgesehen von
Ein-Schritt-#-Reduktionen unangetastet lassen, ergibt sich die Terminierung von 7.

In Einheit mit dem partiellen Auswerter 7 kann System Ffj}l zu den sogenannten Mehrstu-
figen Sprachen (engl.: multilevel languages) gezdhlt werden. In diesen Sprachen verlduft die
Programmausfithrung in mehreren, aufeinanderfolgenden Phasen. In den ersten n — 1 Phasen
werden spezialisierte Programme generiert; erst die letzte Ausfithrungsphase berechnet das
gewiinschte Ergebnis. Die Zuordnung eines Codefragments zu einer Ausfithrungsphase erfolgt
explizit durch spezielle Annotationen im Quelltext.

System Ffj}l ist eine zweistufige Sprache: Stufe 0 wird von Typausdriicken und typecase
geformt und vom partiellen Auswerter 7 abgearbeitet und somit von der Reduktionsrelation
~» dominiert. Stufe 1 entspricht der Reduktion von Termen durch Anwendung von —.

Die Separation der beiden Stufen (engl.: phase distinction [66]) erfordert keine expliziten
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Annotationen, sondern ergibt sich implizit aus der Trennung von Typanalyse und Programm-
ausfiihrung.

3.4 Einfache Anwendungen der strukturellen Typanalyse

Typecase und typecase reichen eigentlich schon aus, um die Vorgénge bei der C++ Template-
Metaprogrammierung zu erklédren. In diesem Abschnitt werden wir zusétzlich noch zwei An-
wendungen der strukturellen Typanalyse (nebst syntaktischem Zucker) vorstellen, die uns
spater zu suggestiveren Schreibweisen verhelfen.

3.4.1 Pattern Matching

Summentypen erlauben das Zusammenfassen mehrerer Produkttypen zu einem Typ. Zum
Beispiel definiert

data Sum = C Integer Integer | N

in Haskell den Typ Sum, dessen Werte sich aus der Vereinigung der Konstruktortypen C
Integer Integer und N ergeben.

Zur sinnvollen Arbeit mit Summentypen muft man den Konstruktortyp eines Wertes zur Lauf-
zeit abfragen kénnen — z.B. ist die Anwendung der Projektion auf einen Wert vom Typ N
unsinnig, fiir Werte vom Typ C Integer Integer hingegen nicht.

Die Zuordnung eines Summentypwertes zu einem Konstruktortyp wird case-Analyse genannt.
Ein entsprechendes Haskell-Sprachkonstrukt haben wir bereits fliichtig kennengelernt — case-
Terme bieten aber mehr als nur die reine case-Analyse:

name s = case s of
N -> 2?2
(Cxy) ->7C ++ x ++ y

In der Funktion name wird der Wert s vom Typ Sum darauf hin untersucht, ob er mit Hilfe des
Konstruktors N, oder aber mit Hilfe des Konstruktors C erzeugt wurde (case-Analyse). Trifft
der zweite Fall zu, so werden die Variablen x und y an die zugehdrigen Konstruktorkompo-
nenten gebunden und in der rechten Seite von -> entsprechend substituiert. Diesen Vorgang
nennt man pattern matching.

Auf den ersten Blick hat Haskells case-Kommando eine gewisse Ahnlichkeit mit typecase.
Aber Vorsicht: Hier werden Werte und keine Typen hinsichtlich ihrer Struktur analysiert.
Dariiber hinaus bieten weder typecase noch Typecase die Moglichkeit zum pattern matching
— zumindest nicht so unmittelbar.

Aufgrund der strukturellen Aquivalenz von Wert und Typ, kennen wir nach erfolgter type-
case-Analyse die Struktur des zugehorigen Wertes und kénnen darauf aufbauend ein pattern
matching fiir diesen realiseren. Die case-Analyse operiert demnach auf Typen, wihrend das
pattern matching sich auf Werte bezieht. Der kleine aber feine Unterschied zu Haskell ist,
daf wir in System Fj? Typberechnungen via 7 vor der Laufzeit abarbeiten konnen. Die
case-Analyse wird damit zu einem Compilezeit-Mechanismus.
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Betrachten wir ein Beispiel: Angenommen wir wollten in System Fffl eine Funktion bereit-

stellen, die ein Argument von einem Typ {ibernimmt, der zum Muster C(p1,D(p2,p3)) paft
(p1, p2 und p3 seien Platzhalter fiir beliebige monomorphe Typen). Sofern der Typ eines kon-
kreten Argumentes mit diesem Muster unifiziert werden kann, hat der zugehdrige Wert eine
dquivalente Struktur und wir konnen die Variablen im Typmuster an die zugehdrigen Werte
binden (Anmerkung: da p; bis p,, an Werte gebunden werden, haben wir im Muster nicht die
sonst fiir Monotypes tibliche Metavariable M verwendet).

Folgender Pseudocode verdeutlicht unsere Idee:

foo:= Ad :: %.if § unifies C(p1,D(p2,p3)) then
let 0 = unify(d, C(p1,D(p2,p3)))
in \v: C(o(p1),D(0(p2),0(p3))).let 1 = v.0
zo = v.1.0
Tr3 = v.1.1
in F(x1,x9,x3)

Die Funktion unifies testet ob der Typ 6 und das Muster C(p1,D(p2,p3)) unifizierbar sind.

Den Unifikator ¢ erhédlt man mit Hilfe der Funktion unify.

Eine entsprechende Konstruktion kénnen wir mit Typecase und typecase realisieren. Die
Idee ist, sowohl den Argument-, als auch den Ergebnistyp der Funktion foo {iber Typecase
zu berechnen, so dafl foo den Typ

Va.Match[a] — Ret|a]

erhalt.

Die Funktion Match wirkt fiir Typen, die zum Muster C(p;,D(p2,p3)) passen, wie eine Identi-
tatsfunktion. In allen anderen Féllen liefert sie void:

Match := AJ :: *.Typecase 0 of

C: Aag = x Aoy ir K Aoy ok o] o K.
Typecase a1 of
D: Aagg . Addy 2 KAagg =« afy o K.
)

default: M« :: *.void
default: A« :: *.void

In Match wird kein Gebrauch von der rekursiven Struktur von Typecase gemacht — Ergebnisse,
die sich aus der bottom-up Berechnung ergeben, werden ignoriert. Im wesentlichen besteht die
Aufgabe von Match darin, sicherzustellen, daf an den entsprechenden Stellen im Typargument
ein zum Muster passender Konstruktor steht.

Da es in System Fif‘l keine Werte vom Typ void gibt, kann foo nur aufgerufen werden, wenn
der Funktionswert zum Muster paft. Effektiv schrinkt Match damit den Definitionsbereich
von foo auf die fiir uns interessanten Félle ein.

FEine allgemeine Vorschrift zur Bildung einer zu einem Muster passenden Funktion Match ist
nicht schwer zu finden. Abbildung 3.9 skizziert eine entsprechende Transformation.
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a Typvariable  Cyagen[] () = ¢
oc(C)=0 Chaten[C] () = Typecase « of
default: A« ::*.void
© ¢
oc(C) =1 Chaten[C(2)] (ava,) = Typecase « of
default: A« :: *.void
GE Aavyop i kAo 2 Koo
CMarch [[ZL‘]] (aOO )
oc(C) =2 Chaten[C(z,y)] () = Typecase o of
default: A« ::*.void
© s Aavyoo = %At o K.
Aavyor i %A,y i Koo
CMatch[[x]] (05000)0
CMatch [[yﬂ (aool)
TCMatCh[[IIIﬂ = Ad:x.0 CMatch[[x]] (56) %)

Abbildung 3.9: Skizze einer Funktion 7'Cyatcn[x], die ausgehend vom Muster x eine Typfunk-
tion generiert, die fiir alle Typen, die nicht zum Muster x passen, void als Ergebnis liefert. o
beschreibt die Wortkonkatenation; € steht fiir das leere Wort. Im Index von « generieren wir
die globale Termposition des entsprechenden Unterterms und stellen so einen unmittelbaren
Bezug zum Muster her.

Zur Berechnung des Ergebnistyps verfolgen wir eine dhnliche Strategie. Sei FALSE ein nullstel-
liger Konstruktor. Pafst der an Foo iibergebene Typ nicht zum Muster, wird FALSE zuriickge-
geben; ansonsten wird der Ergebnistyp wie gewiinscht berechnet:

Ret := AJ :: x.Typecase § of

C: Aag ok Aoy i« Ao ] o =
Typecase o of
D: Aaqg Aoy o K.

Aaqp ;o K.
F(aq,a10,011)
default: A« :: *.FALSE
default: A« :: *.FALSE

Auch in diesem Fall bleiben die rekursiven Moglichkeiten von Typecase ungenutzt und man
kann leicht eine generelle Vorschrift zur Berechnung des Riickgabewertes angeben. Einzige
Voraussetzung ist, daf im Term F(x,y, z) die Variablennamen so angepafit werden, daf sie
mit Cyaten kompatibel sind; d.h. in «, umbenannt werden, wobei o der Termposition der
zugehorigen Variable im Musterterm entspricht. In unserem Beispiel fiihrt dieses Vorgehen
zum Term F(ag, aqg, 11)-

Entspricht das Typargument nicht dem Muster, so hat foo den Typ

void — FALSE

Da kein Wert dem Typ void zugeordnet ist, kann diese Funktion jedoch nie aufgerufen werden!
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TCrer[x] = A0 :: %. 0 Cyagen[z] o T

Abbildung 3.10: Skizze: Synthetisierung einer Funktion zur Berechnung des Ergebnistyps von
foo.

Hinweis: Im Fehlerfall diirfen wir in Ret natiirlich nicht void zuriickgeben. Aus Sicht des
Typsystems konnte sonst sehr wohl ein Wert von diesem Typ entstehen und wir miifften im
Typsystem weitergehende Vorkehrungen treffen.

foo selbst kann nun wie folgt realisiert werden:

foo := Ad :: x.typecase Match[d] (A7 :: «x.Match[y] — Foo[y]) of

void: Ar : void.FALSE

default: A« :*\z:a.let pg= 2.0
P10 = z.1.0
pio = z.1.1

in F(p0>p10>p11)

Pakt 0 nicht zum gewiinschten Muster, so konnten wir im void-Fall eine erneute strukturelle
Typanalyse durchfiihren, um z.B. auf Entsprechung mit dem Muster E(z,y) zu testen — die
Berechnung des Riickgabetyps von foo miiftte dazu natiirlich geeignet angepafit werden.

Allgemein kénnen wir festhalten, dafs sich mit Typecase und typecase ein gestufter pattern
matching Mechanismus realisieren lafst. Gestuft deshalb, weil die strukturelle Analyse allein
im Typsystem erfolgt (Typéaquivalenz), wihrend die Berechnung der zum Muster passenden
Funktion mit Hilfe der Reduktionsrelation (—) realisiert wird. Im Gegensatz dazu ist pattern
matching in Haskell einstufig, da Konstruktorstrukturanalyse und Funktionsberechnung zur
Laufzeit erfolgen.

Das pattern matching tiber drei Funktionen zu beschreiben, ist aufwendig und untibersichtlich.
Wir werden daher drei neue Schreibweisen (syntazr sugar) einfithren: Match-, match- und case-
Terme.

Mit Match-Termen lassen sich Typen in Abhéngigkeit von einem Typmuster definieren; syn-
taktisch haben sie die folgende Gestalt:

Match T with P = T} else 15

Dabei ist P ein Muster, also ein monomorpher Typ, der Typvariablen enthalten darf, 77 und
Ty sind Typen. In Ty diirfen die Mustervariablen aus P vorkommen, in 75 hingegen nicht.
Pakt der Typ T zum Muster P, wird der Typ T} zurilickgegeben, wobei die Mustervariablen
entsprechend ersetzt werden. Konnte keine Ubereinstimmung von T und P festgestellt werden,
ist das Ergebnis des Match-Terms der Typ T5.

match-Terme sind genauso aufgebaut, liefern jedoch Terme als Ergebnis:

match T' (F) with P = t; else ty
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Die Funktion F' zur Berechnung des Ergebnistyps lassen wir manchmal auch weg. Da wir von
der rekursiven Struktur von typecase keinen Gebrauch machen, lassen sich die Ergebnistypen
unmittelbar aus den jeweiligen Behandlungsfillen inferieren.

Sofern fiir uns nicht weiter interessant, werden wir auch den else-Zweig in Match und match-
Anweisungen auslassen und um tief geschachtelte Terme zu vermeiden, fiihren wir in Anleh-
nung an let-Ausdriicke die folgende Kurschreibweise ein:

match T with P; = 1
P, = i,
else t,

Wenn wir ein Funktionsmakro definieren, erlauben wir in den Ergebnistermen auch rekursive
Aufrufe, aber nur, wenn sie mit dem Rekursionsmuster von typecase in FEinklang stehen; z.B.

dynLength := A¢ :: *.match § with N = An:N.O
Cla) = Az:C(a).1+ dynLength[a] x.0

Als letzte Ergédnzung fiihren wie schliefslich case-Terme ein, um nach einem erfolgreichem
matching komfortabler auf die Komponenten eines Wertes zugreifen zu kénnen (dazu hatten
wir im obigen Beispiel let-Expressions eingesetzt).

case x : T of (P, ; P,) = t; else ty

Im Vergleich zu match und Match operieren case-Expressions auf einem Paar aus Wert und
Typ und ein Muster besteht aus zwei Komponenten: Dem Typmuster P, und einem Wertmu-
ster P,.

Ein Wertmuster ist entweder eine Termvariable, oder aber ein Konstruktorterm, der Termva-
riablen enthalten darf. In jedem Fall mufs das Wertmuster beziiglich der Matchordnung (siehe
Seite 27) kleiner sein als das Typmuster.

Betrachten wir ein Beispiel. Angenommen man wolle Werte, die zum Typmuster C(«,D(f3,7))
passen, in Werte vom Typ F(«,D(/3, 7)) wandeln, also den Konstruktor C' durch den Konstruk-
tor I ersetzen. Dann kann man dazu folgenden case-Term verwenden:

bar := Ad :: x.Ad : d.case d: § of (C(«,D(8,7)) ; C(z,y)) = F(x,y)
else FALSE

Das Termmuster ist in diesem Beispiel genereller als das Typmuster, da wir auf die Kompo-
nenten des Konstruktors D nicht zugreifen miissen. Die Variable y wird folglich an einen Wert
vom Typ D(53,7) gebunden.

Auch wenn der Name es suggeriert, haben System Fffl—case—Terme nichts mit Haskells case-
Expressions zu tun. Das pattern matching bezieht sich auf Typnamen und wird zur Uberset-

zungszeit vollzogen.

Wir werden match, Match und case erst spéter einsetzen, wenn wir Parallelen zwischen C++
und System F( zichen werden.
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3.4.2 Uberladung

Eine interessante Anwendung der strukturellen Typanalyse ist die Uberladung von Bezeichnern
(auch ad-hoc-Polymorphie genannt - siche [30]).

Seien ==j;¢ und ==pe1 vordefinierte Funktionen fiir den Vergleich von int- und bool-
Werten. Wir wollen jetzt eine Funktion eq bereitstellen, mit der wir zwei int-Werte, zwei
boolesche Werte und solche Werte, deren Typ aus der Kombination der Konstruktoren x, int
und bool entstanden ist, vergleichen kénnen.

Da aus der Kombination von x, int und bool unendlich viele Typen hervorgehen koénnen,
miikten wir potentiell unendlich viele Uberladungen von eq implementieren. Wie wir gleich
sehen werden, kann man sich auf die tatsichlich benétigten Uberladungen beschrinken und
diese automatisch iiber typecase generieren lassen.

Zunéchst stellt man, dhnlich wie zur Konstruktion von match, eine Typfunktion zur Verfii-
gung, mir der der Definitionsbereich von eq auf die relevanten Félle eingeschrankt wird. Eine
Beschrankung ist notwendig, da z.B. der Vergleich von Funktionen nicht entscheidbar ist:

Eq := AJ :: x.Typecase § of

int : int

bool : bool

X Aa s x. Ao KASG =+ Af
x(o/, 8)

default: A« :: *.void

Zur Erinnerung: o und (' resultieren aus der rekursiven Anwendung von Eq und es gilt:
Eqla] = o/ bzw. Eq[3] = 7.
Die Wertfunktion eq analysiert einen Typ d und generiert eine geeignete Vergleichsfunktion:

eq:= AJd :: x.typecase & (A~v ::*.Eq[y] — Eq[y] — bool) of

int : ==int

bool : ==pool

X Aa =\ fy : Eq[a] — Eqla] — bool.
AB i x\f1 2 Eq[f] — Eq[8] — bool.

]

Az : Eq[x(a, B)]. Ay : Eq[x(a, B)].
fo(z.0)(y.0) and fi(x.1)(y.1)

default: A« ::*Azx:void.\y:void.false

Der Vergleich von Tupeln vom Typ x(«, ) erfolgt komponentenweise unter Rickfithrung auf
die fiir die Typen « und (3 generierten Vergleichsfunktionen fo und f;.

Bevor die Funktion eq auf zwei Werte angewendet werden kann, mufs sie mit dem Typ der
zu vergleichenden Argumente versorgt werden — dabei wird die eigentliche Vergleichsfunktion
generiert,.

Da die Auswahl einer iiberladenen Funktion grundsétzlich in Abhéngigkeit der Argumenttypen
erfolgt, erscheint diese Term-Typ-Applikation redundant — sie konnte unmittelbar aus den
Argumenttypen inferiert werden.

Wir vereinbaren daher f[(a) als Kurzschreibweise fir f[T](a), wobei T der Typ von a ist.
Diese spezielle Form der Funktionsapplikation nennen wir Uberladungsapplikation.
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Zur Integration in System F, ergdnzen wir Typ- und Semantikregel um:

System F% + Uberladung
'Ef:Va:Ka—T, T'kFa:T)
Pk f T — Ty
'k fla): Tz

(T-OvlApp)

tl — t2
Fa:T
(A iz x Az at) [(a)] — (Ao x Az at)[T])(a)

(E-OvlApp)

Typen zur Laufzeit zu inferieren wire absolut ungeschickt und wiirde unserem Prinzip der
strikten Trennung von Wert- und Typberechnungen widersprechen. Wir erweitern daher den
partiellen Auswerter 7, so dal er die Typinferenz und Typapplikation vollzieht:

T[] = CITRT(T[E])] falls T4 T

Das Typsystem garantiert, daft ¢ im Term ¢ [¢;) auf einen Typ und die dabei entstehende
Funktion auf einen Wert dieses Typs anwendbar ist.

Die Typapplikation kann daher durch Auswerten von 7 [t[T]] aufgelost werden, wobei ein
Term t' entsteht. Anschliefend wird das Funktionsargument ¢; zu ¢} reduziert — in ¢; konnten
ja typecase-Terme enthalten sein. Zum Abschlufs vollzieht der partielle Auswerter einen (-
Reduktionsschritt (Funktion £ - Applikation von t" auf t}).

Um den Typ von t; bestimmen zu konnen, miifsten wir 7 eigentlich eine Typisierungsumgebung
I" mitgeben und diese beim Traversieren des abstrakten Syntaxbaumes entsprechend anpassen.
Da wir T' jedoch nur fiir den Fall der Uberladungsapplikation brauchen, setzen wir I' als
gegeben voraus.

In einer konkreten Implementierung kénnte 7 einen mit Typannotationen versehenen Baum
traversieren. Da 7 typerhaltend ist, neue Terme nur aus bestehenden zusammensetzt und
Terme typerhaltend reduziert, kann man 7 leicht so realisieren, daf die Typannotationen im
Baum erhalten bleiben.

Kehren wir noch einmal zuriick zu eq: So, wie wir eq und Eq vorgestellt haben, konnen wir
anstelle von eq[T](a)(b) jetzt kurz eq[a) b schreiben — das Mischen von Applikation und
Uberladungsapplikation scheint in diesem Fall eher verwirrend.

Natiirlich kébnnen wir eq aber auch so umschreiben, daft diese Funktion ausschlieflich auf Tu-
peln operiert und die Tupelkomponenten miteinander verglichen werden. Dann wird der sugge-
stivere Aufruf eq [(a, b)] moglich (die Tupelklammern lassen wir in diesem Fall weg). Alternativ
konnte man auch auf der bestehenden Funktion eq aufsetzen und folgende Hilfsfunktion zur
Verfiigung stellen:

eqp = Ad :: x.typecase 0 (A7 :: %y — bool) of
default: A« : x)\z:a.false
X Aa i % \fg 1 a — bool.
AB %« \fy 1 B — bool.
Ac: x(a, B).eqa] .0 ¢l




3.4. EINFACHE ANWENDUNGEN DER STRUKTURELLEN TYPANALYSE 7
Wie man leicht nachvollzieht (siche Anhang A.1) gilt

Tleap(7,9)]] = ==int x(7,9).0 x(7,9).1

Die Wahl der ,richtigen” Vergleichsfunktion erfolgt in System F3* zur Ubersetzungszeit (man
spricht auch von einem Compilezeit-Mechanismus).

Vergleicht man mit Haskell, so entsprechen Eq und eq der Typklasse Eq. Bei der Definition
des Typs der Vergleichsfunktion ist man in System Fif‘l jedoch ein wenig freier. In Standard-
Haskell [136, 74] muf eine Vergleichsfunktion fiir den Typ o vom Typ o — o — bool sein, da
Typklassen nur von einen Typparameter abhéngig sein diirfen. In System F3 besteht diese
Beschréankung nicht.

Selbst mit neueren Erweiterungen, wie Multiparameter-Typklassen [137| oder Klassen mit
funktionalen Abhéngigkeiten (engl. functional dependencies) [83] kommt Haskell an die Fle-
xibilitdt von System FgY nicht heran. Nehmen wir zum Beispiel an, man wolle eine Funktion
add wie folgt {iberladen:

1. add :: (Float,Int) -> Float
2. add :: (Int,Float) -> Int

3. Fiir alle anderen Typen T: add :: (T,T) -> T

Die ersten beiden Fille bekommt man in einer erweiterten Version von Haskell mit Multi-
parameter Typklassen und functional dependencies in den Griff, indem man z.B. folgende
Typklasse vereinbart:

class Plus abc | ab ->c
add :: a -> b -> ¢

Der Term a b -> ¢ bringt zum Ausdruck, daf der Parameter ¢ abhéngig von den Parametern
a und b ist und dient vornehmlich zur Unterstiitzung bei der Typinferenz. Die ersten beiden
Uberladungen kann man durch folgende Instanzen implementieren:

instance Plus Float Int Float ...
instance Plus Int Float int ...

Den letzten Fall kann man im erweiterten Haskell nicht ausdriicken. In System Fffl bereitet
er keine Probleme und kann leicht unter Einsatz eines default-case, oder mit folgendem
match-Term beschrieben werden:

add := A« :: x.match «
in float X float =
int X int =

Bxp =

In Haskell wird Uberladung zur Laufzeit aufgelést [10] (man spricht von einem Laufzeit-
Mechanismus). Das hat zwar negative Auswirkungen auf die Ausfithrungsgeschwindigkeit eines
Programmes, bringt aber gewisse Vorteile bei der separaten Ubersetzung von Modulen.
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Beim Vergleich zwischen Haskell und System Fg diirfen wir nicht aufer acht lassen, daf
Typen in Haskell inferiert werden, der Programmierer also auf Typannotationen im Quelltext
verzichten kann. Die meisten FEinschrankungen gegeniiber System Fffl wurden im Sinne eines
entscheidbaren Typinferenzverfahrens vorgenommen — der Vergleich ist also nicht ganz fair.

Wir werden auf Uberladung spéter, am Ende des néchsten Kapitels, noch einmal zuriickkom-
men, wenn wir die Integration von Sprachen in Haskell mit System Fg? vergleichen.

3.5 Weiterfithrende Literatur

System Fffl ist eine ausdrucksstarke Modellsprache. Neben den hier neu vorgestellten An-
wendungen des pattern matching, sind Typecase und typecase erfolgreich zur Realisierung
von Uberladung [118], parametrischer Polymorphie [67] und zur Optimierung von garbage
collection [118] eingesetzt worden.

Will man die separate Ubersetzung von Modulen ermdglichen, die Gebrauch von strukturel-
ler Typanalyse machen, kommt man nicht umhin, Typinformation zur Laufzeit sichtbar zu
machen. Stephanie Weirich diskutiert in [39] und [177] ein Verfahren, welches entsprechende
Unterstiitzung liefert. Thre Idee ist, Typnamen zur Laufzeit durch Terme darzustellen, wobei
jedem Term exakt ein Typ zugeordnet ist (singleton types).

Ein mit struktureller Typanalyse vergleichbarer Ansatz, sind polymorphic variants, die von
Garrigue in [53, 54| vorgestellt werden. Polymorphic variants entsprechen im wesentlichen den
hier vorgestellten Konstruktortypen. Funktionen kénnen auf bestimmte polymorphic variants
eingeschriankt werden. Den Typ des tatsdchlich an eine solche Funktion iibergebenen Argu-
ments kann man durch einen speziellen pattern matching-Mechanismus erfragen, so dafs man
auch hier Terme in Abhingigkeit von Typen formulieren kann. Ein Aquivalent zu Typecase
gibt es allerdings nicht.

Alternativen zur Integration von Uberladung in den A-Kalkiil findet man z.B. bei Castagna,
Ghelli und Longo in [32]. Erweiterungen des A-Kalkiils um pattern matching stellen z.B. Wadler
und Peyton Jones in [139, Seite 51 ff.] oder Kahl in [90] vor.

Eine der ersten Multi-level Sprachen, \j;,, wurde von Jones, Gomard und Sestoft entworfen
[88, Seite 166 ff.]|, um partielle Auswertung von A-Ausdriicken zu beschreiben. Apz;, definiert
zwei Ausfiihrungsebenen. Die erste Ebene wird zur Zeit der partiellen Auswertung abgearbeitet
und hat ein Residuum als Ergebnis, das in der sich anschliefenden zweiten Phase ausgefiihrt
wird. Eine weitere zweistufige Variante des A-Kalkiils findet man bei Nielson und Nielson [123].



Kapitel 4

Spracheinbettung mit System I ,

Der wahrscheinlich einfachste Weg vom Programmtext zu einem ausfiithrbaren Programm fiihrt
iiber die Implementierung eines Interpreters. Seine Implementierung fallt besonders leicht,
wenn die Semantik einer Sprache operationell beschrieben wurde, und das Regelwerk rein
syntaxgesteuert ist.

Durch die enge Verzahnung von Analyse- und Auswertungsphase ist der Interpreter-Ansatz
jedoch mit einigen Nachteilen behaftet. Zum einen ist die Ausfiihrungszeit im Vergleich zu
Programmcode, der in Maschinensprache tibersetzt wurde, in der Regel hoher. Schwerwiegend
ist aber auch, daf sémtliche Programmfehler erst zur Laufzeit erkannt werden. Schwerwiegend
besonders deshalb, weil Fehlerquellen, die sich in nicht ausgefiihrten Programmfragmenten
befinden, erst gar nicht erkannt werden kénnen (ein boundary-interior Pfadiiberdeckungstest,
auch C2b-Test genannt, ist zwingend erforderlich).

Ein Ubersetzer (engl. compiler), der den Quelltext zunichst in Maschinensprache iibersetzt
hat Vorteile. Die meisten Ubersetzer sind mehrphasig aufgebaut. An die lexikalische und syn-
taktische Analyse schliefst sich in der Regel eine semantische Analysephase an. In dieser Phase
wird untersucht. ob ein Programm bestimmte Fehler verursachen kann. Im Gegensatz zu ei-
nem Interpreter ist man dabei nicht abhéngig vom tatséchlichen Kontrollfluf des Programms.
Vielmehr wird versucht, gewisse Programmeigenschaften durch statische Analyse zu bewei-
sen. Zum Beispiel kann man die Herleitung eines Typs fiir einen Term als Beweis fiir das
nicht-Auftreten von Typfehlern zur Laufzeit verstehen. Neben dem frithen Erkennen von Feh-
lern, bieten in Maschinencode tibersetzte Programme natiirlich klare Vorteile beziiglich der
Ausfiihrungszeit.

Leider ist die Implementierung eines Compilers erheblich komplexer, als die eines Interpreters.
Zwar gibt es gute Werkzeugunterstiitzung zur Implementierung der syntaktischen und der se-
mantischen Programmanalyse (z.B. lex und yacc [102]), bei der Codegenerierung liegt es jedoch
allein in der Verantwortung des Programmierers, eine Ubersetzungsfunktion zu implementie-
ren, die die Semantik eines Programms nicht verfilscht. Besonders aufwendig gestaltet sich die
Implementierung einer Optimierungsphase. Zum einen erfordert sie eine gewisse Sorgfalt, nur
solche Optimierungen oder Kombinationen von Optimierungen zu erlauben, die die Bedeutung
eines Programms nicht verdndern, zum anderen verlangt sie nach einer guten Kenntnis der
Sperzifika der Zielmaschine.

In diesem Kapitel werden wir zeigen, wie man aus einem Interpreter durch partielle Auswer-
tung einen Compiler gewinnen kann. Der grofse Vorteil wird sein, daf wir dabei einen bestehen-
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den Compiler wiederverwenden kénnen, uns also um die Implementierung der Codegenerierungs-
und Optimierungsphase keine Gedanken machen miissen. Anhand einer sehr einfachen Sprache
werden wir zunédchst zeigen, wie man einen Interpreter in Haskell realisiert und wie daraus
durch partielle Auswertung ein Ubersetzer in Maschinencode entstehen kénnte. Anschliekend
werden wir am Beispiel von MetaOCaml demonstrieren, wie man die partielle Auswertung
eines Interpreters durch Finsatz von Metaprogrammierung realisiert.

Wir werden ferner zeigen, daft System Ffj’*l unter ganz bestimmten Voraussetzungen ahnli-
che Eigenschaften mitbringt wie MetaOCaml — insbesondere kann in vielen Féllen garantiert
werden, dafs die Ausfiilhrungszeit eines zu interpretierenden Programmes sehr dicht an der
Qualitédt von libersetztem Programmcode liegt.

Nachdem wir die verschiedenen Implementierungen des Interpreters vorgestellt haben, wer-
den wir sie miteinander vergleichen und kurz darauf eingehen, wie man einen System Fffl-

Ubersetzer um benutzerdefinierte, doméanenspezifische Transformationen erweitern kann.

In den sich anschliefenden Abschnitten werden wir auf die Grenzen der Sprachintegration
mit System Fg% eingehen und darstellen, wie man System F.} erweitern muk, um auch

komplexere Sprachen (mit Rekursion bzw. mit komplexen Typsystemen) einbetten zu kénnen.

4.1 Vom Interpreter zum Compiler: Futamuras Projektionen

Ganz allgemein betrachtet ist ein Interpreter inter fiir eine Sprache L ein in einer Sprache
S geschriebenes Programm, das ein L-Programm source und Argumente an source in vy
iibernimmt, und daraus eine Ausgabe out berechnet:

[source]y, vg = [inter]s source vg = out

Angenommen es stiinde ein partieller Auswerter spec fiir die Sprache S zur Verfiigung. Dann
kann man aus dem L-Programm source durch Anwendung von spec ein S-Programm target
gewinnen:

target = [spec]s inter source (4.1)

Diese Gleichung ist als erste Futamura Projektion bekannt und geht zuriick auf Yoshihiko
Futamura, der sie 1971 in [51] erstmals veroffentlichte.

Aus der Definition eines partiellen Auswerters (siehe Seite 39) ergibt sich, dafs

[target]s v = [inter]s source v

gilt. Das heifst, beide Programme reagieren auf identische Eingaben mit identischen Ausgaben
und sind somit Aquivalent.

Wendet man den partiellen Auswerter spec auf sich selbst an, wobei der Interpreter inter als
statische Eingabe verwendet wird, gewinnt man einen Ubersetzer von L nach S:

compiler = [spec|s(spec, inter) (4.2)
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Diese Gleichung heifst zweite Futamura Projektion und aus der Definition eines partiellen
Auswerters folgt sofort die Korrektheit des Ubersetzers:

[compiler|s(source) = target

Fiir unser Vorhaben ist insbesondere die erste Futamura Projektion interessant. Setzt man
némlich einen Ubersetzer h voraus, der S-Programme in die Zielsprache T {ibersetzt, so kann
man einen Ubersetzer von L nach T wie folgt erhalten:

[h]T ([spec]s(inter, source))

Die Wirkung der ersten Futamura-Projektion werden wir im néchsten Abschnitt an Beispielen
demonstrieren.

4.2 Vom Interpreter zum staged interpreter

Sprachen mit algebraischen Datentypen eignen sich hervorragend zur Implementierung von
Interpretern. Besonders dann, wenn man den Interpreter zweiphasig auslegt: In der ersten
Phase wird ein Programm in konkreter Syntax in eine abstrakte Notation iiberfiihrt, die man
mit Hilfe von algebraischen Datentypen realisiert. In der zweiten Phase lauft der eigentliche
Interpretationsprozefs ab. Bei dessen Implementierung kommt einem die Darstellung des AST
als Summentyp zu Gute, weil sich eine syntaxgesteuerte Auswertung sehr elegant durch pattern
matching implementieren 1aRt!.

In diesem Abschnitt werden wir eine sehr einfache Modellsprache vorstellen und zeigen, wie
man Interpreter fiir diese in Haskell, MetaOCaml und System Fg} realisieren kann.

4.2.1 V: Eine einfache Modellsprache

Als Modellsprache betrachten wir einfache Terme iiber den ganzen Zahlen:

Vo= V-Terme
X Variable
N Ganze Zahl
add(V,V) Addition

mul(V,V) Multiplikation

Wir verzichten auf eine formale Beschreibung der Semantik von V. Sie ergibt sich intuitiv aus
den Rechenregeln fiir ganze Zahlen. Zum Beispiel ist add(1,mul(3,4)) = 13.

!Streng genommen wird eine konkrete Sprache hier zunéchst {ibersetzt. Der diskutierte Ansatz funktioniert
grundsatzlich aber auch fiir ,echte” Interpreter, bei denen syntaktische Analyse, semantische Analyse und
Auswertung verzahnt ablaufen. Allerdings wiirden diese ,reinen” Interpreter zu einer komplexeren Darstellung
fiihren.
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4.2.2 Ein Interpreter fiir V in Haskell

Die abstrakte Syntax von V stellen wir mit Hilfe eines Summentyps V dar, der fiir jede syn-
taktische Form einen Konstruktor bereithélt (siche Abbildung 4.1).

Die Hilfsfunktionen emptyEnv und addEnv dienen der einfachen Konstruktion von Umgebun-
gen, also Zuordnungen von V-Variablennamen zu Integer-Werten.

Der Interpreter vInter iibernimmt einen V-Term (einen Wert vom Typ V) und eine Umgebung
als Argument und reduziert den V-Term zu einem Integer-Wert.

Ausgelassen haben wir den Quelltext zur Funktion parse :: String -> V, die aus einem
V-Term als Zeichenkette einen Wert vom Typ V erzeugt.

data V = Var String - Variable
| Num Integer - Ganze Zahl
| Add V V - Addition
| Mul V V - Subtraktion
emptyEnv = \x -> error ’*Variable nicht in Umgebung’’
addEnv name val env = \x -> if (x == name) then val else (env name)
vIinter (Var name) env = env name
vinter (Num x) env = x
vinter (Add v1 v2) env = (vInter vl env) + (vInter v2 env)
vinter (Mul vl v2) env = (vInter vl env) * (vInter v2 env)

runVProg x y = vInter (parse ’add(x,mult(x,y))’’)
(addEnv ’y’’ y (addEnv ’x’’ x emptyEnv))

Abbildung 4.1: Interpreter fiir V in Haskell.

Die Funktion runVProg veranschaulicht die Anwendung des Interpreters auf einen einfachen
Term: Der Parser generiert aus dem als Zeichenkette vorliegenden V-Term einen AST. Der
leeren Umgebung werden durch Aufruf der Funktion addEnv Werte fiir die V-Variablen x und
y hinzugefiigt und anschlieffend der Interpreter gestartet.

vInter berechnet den Wert eines Terms induktiv aus den Werten der einzelnen Teilterme.
Dazu wird der AST einer case-Analyse unterzogen. Im Falle einer Variablen, wird deren
Wert in der Umgebung nachgeschlagen; der Wert von numerischen Konstanten ergibt sich
durch Extraktion aus dem umschliefsenden Konstruktor. Zur Auswertung von Add- und Mul-
Knoten werden zunéchst die Werte der beiden Operanden bestimmt. Dazu wird der Interpreter
rekursiv auf die Konstruktorkomponenten des Knotens angewendet, um die dabei entstehenden
Werte anschliefsend mit der zugehdrigen Operation zu verkniipfen.

Betrachten wir runVProg unter dem Gesichtspunkt der partiellen Auswertung. Der Funktion
parse stehen zur Ubersetzungszeit alle Argumente zur Verfiigung — der Funktionsaufruf kann
vollstiandig ausgewertet werden, so da das Parsing zur Ubersetzungszeit durchgefiithrt wird
und der Ausdruck parse "add(x,mul(x,y))" durch den Wert

Add (Var "x") (Mul (Var "x") (Var "y"))



4.2. VOM INTERPRETER ZUM STAGED INTERPRETER 83

ersetzt werden kann.

Das erste Argument an vInter wird dadurch statisch, das zweite (die Umgebung) ist jedoch
dynamisch, da die Werte von x und y erst zur Laufzeit bekannt sind. Der Aufruf des Interpre-
ters kann deshalb nur partiell ausgewertet werden:

vinter (Add (Var ”x”) (Mul (Var "x”) (Var 7y”))) e

(vInter (Var ”’x”) e) + (vInter (Mul ((Var "x") (Var "y"))) e)
=e "x" + (vIinter (Mul (Var ”"x”) (Var "y”)) e)

=e "x" + (vInter (Var "x”) e) * (vInter (Var "y") e) )

9 op??

(
=e "x" + (e "x" * + (vInter (Var "y”) e) )
(e

= e "x" + "y % e ||y||)

Die Zugriffe auf die Umgebung konnten ebenfalls partiell ausgewertet werden, so daft am Ende
der Term x + (x*y) als Residuum verbleibt.

Wias ist passiert? Der partielle Auswerter hat das Traversieren des AST erledigt — er hat die
Struktur des Terms analysiert und damit die case-Analyse in die Ubersetzungszeit verlagert.
Dariiber hinaus hat er abhéngig von der Programmstruktur durch function unfolding Haskell-
Code zur Berechnung des V-Terms generiert.

Der Effekt der partiellen Auswertung entspricht damit der Ubersetzung eines V-Terms nach
Haskell, wobei die Korrektheit der Ubersetzung garantiert ist (erste Futamura-Projektion!).
Die Umsetzung in Maschinensprache wird anschliefsend vom Haskell-Compiler iibernommen,
so daf man im Ergebnis einen Ubersetzer von V nach Maschinensprache erhilt.

Leider garantiert der Haskell Standard nicht, dafs die soeben skizzierte partielle Auswertung
erfolgt. Man kann also nicht mit Gewifsheit voraussagen, ob mit der Implementierung des
Interpreters unter dem Strich die Laufzeitqualitéten eines Compilers erzielt werden kénnen.

Im néchsten Abschnitt stellen wir mit MetaOCaml eine Programmiersprache vor, in der man
die partielle Auswertung des Interpreters explizit programmieren kann.

4.2.3 Ein staged interpreter fiir V in MetaOCaml

MetaOCaml [112] ist eine Erweiterung der funktionalen Programmiersprache OCaml um
Sprachkonstrukte zur Unterstiitzung von Metaprogrammierung. Metaprogrammierung be-
schreibt das Erstellen von Programmen, die andere Programme (auch sich selbst) manipu-
lieren. Das manipulierende Programm nennt man Metaprogramm, das manipulierte Pro-
gramm heift Objektprogramm. Einfache Beispiele fiir Metaprogramme sind Ubersetzer und
Interpreter.

Die Syntax von MetaOCaml bietet drei spezielle Konstrukte zum Generieren, Kombinieren
und Ausfithren von Objektprogrammen. Die Programmausfithrung verlduft wie bei Multi-
Level-Sprachen in mehreren Phasen, allerdings ist deren Abfolge nicht durch die Sprache fest
vorgegeben, sondern unterliegt der alleinigen Kontrolle des Programmierers. Zur Abgrenzung
von Multi-Level-Sprachen spricht man bei MetaOCaml von einer Multi-Stage-Sprache [159].

Abbildung 4.2 zeigt die Implementierung des V-Interpreters in MetaOCaml, wobei wir die
Implementierung der Funktionen emptyEnv, addEnv und parse ausgespart haben.
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type v = Num of int
| Add of v * v
| Mult of v * v
| Var of string

let rec vinter b env =
match b with
Num n -> .<n >.
| Var s -> .< ."env s .>
| Add el e2 -> .< .7 (vInter el args) + . (vInter e2 args) >.
| Mul el e2 -> .< .7 (vInter el args) + . (vInter e2 args) >.

let runVProg x y = vInter (parse "add(x,mult(x,y))")
(addEnv "x" x (addEnv "y" y emptyEnv))

Abbildung 4.2: Ein einfacher staged interpreter fiir V in MetaOCaml.

Wie in Haskell, stellen wir den AST von V-Termen durch einen Summentyp dar. Die in der
Funktion vInter verwendete match-Anweisung ist das von ML geerbte Gegenstiick zu Haskells
case-Ausdriicken und dient der case analysis. Grofere syntaktische Unterschiede zu Haskell
ergeben sich durch die zahlreichen Quotierungen, deren Bedeutung wir nun entritseln werden.

Unquotierter Programmcode wird in Phase 0 ausgefiihrt. Die Auswertung von Programmcode,
der von dem Klammerpaar .< und >. umschlossen ist, wird zuriickgestellt. Das Ergebnis von
quotiertem Code ist kein Wert, sondern Objektcode, der zu einem spéteren Zeitpunkt durch
Anwenden des run-Operators !. ausgefiihrt werden kann.

Innerhalb von quotiertem Code kann die Auswertung von Teilausdriicken durch Einsatz des
escape-Operators .~ erzwungen werden. Das Ergebnis ist dann allerding kein Wert, sondern
Objektcode, dessen Ausfiihrung unmittelbar zu diesem Wert fiihrt.

Im Interpreter vIinter wurde der Programmcode in allen Behandlungsféllen quotiert. Seine
Ausfiihrung fiihrt daher nicht zu einem int-Wert, sondern zu Objektcode der die Auswertung
eines V-Terms zu einem int-Wert vollzieht.

Zu beachten ist, dafs aus Griinden der Typkonsistenz auch im Fall von numerischen Konstanten
(Num-case) Objektcode generiert werden muf. Der Wert einer Variablen kann zur Ausfithrungs-
zeit des Interpreters aus der Umgebung ermittelt werden — ohne Einsatz des escape-Operators
wiirde das Nachschlagen in der Umgebung in die Laufzeit des generierten Objektcodes verla-
gert.

Die Kombination von Objektcodefragmenten wird bei der Behandlung von Add- und Mul-
Knoten besonders deutlich. Der escape-Operator sorgt dafiir, daf Programmecode zur Berech-
nung der Operanden zur Laufzeit des Interpreters generiert wird. Die aus den rekursiven
Aufrufen gewonnenen Objektcodefragmente werden anschlieffend so verkniipft, dafs ein Code-
fragment entsteht, welches die Addition bzw. die Multiplikation vollzieht.

runVProg liefert hier also keinen Wert, sondern Objektcode, wie der folgende Mitschnitt einer
MetaOCaml Intepretersitzung zeigt:

# let a = runVProg 2 3

val a : int code = .<(2 + (2 * 3))>.
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Als Resultat erhalten wir den MetaOCaml Term .<(2 + (2x3))>., also Objektcode, dessen
Auswertung 8 ergibt. Um vergleichbar mit Haskell zu sein, miissen wir die Implementierung
von runVProg daher um die Anwendung des run-Operators erweitern:

let runVProg x y = .! (vInter (parse "add(x,mult(x,y))")
(addEnv "x" x (addEnv "y" y emptyEnv)) )

Im Ergebnis erhalten wir einen Interpreter, der in zwei explizit voneinander getrennten Pha-
sen ausgefiihrt wird — man spricht von einem staged interpreter [161, 114|. Der Effekt ist
derselbe, als wenn man den Haskell-Interpreter partiell auswerten wiirde. In MetaOCaml ist
die partielle Auswertung jedoch explizit steuerbar und somit garantiert.

4.2.4 Ein staged interpreter fiir V in System F’

Wir wollen jetzt zeigen, dafl sich das Konzept des staged interpreter unter bestimmten Vor-
aussetzungen auch in System F( realisieren lift. Wir setzen voraus, daf System FgY um
einen Datentyp string zur Darstellung von Zeichenketten und geeignete Routinen zur string-
Verarbeitung erweitert wurde.

Den abstrakten Syntaxbaum zu einem V-Term stellen wir in System F( iiber mehrere Kon-
struktortypen dar. Seien also

{Var, Add,Mul, Num} C C

Konstruktoren mit

oc(Num) = 1
oc(Var) = 1
oc(Add) = 2
oc(Mul) = 2

Im Vergleich zu Haskell und MetaOCaml, wo jeder V-Term vom Typ V ist, sind verschiedene
V-Terme in System F} in der Regel von unterschiedlichem Typ. Zum Beispiel entspricht der
AST zum Term add(z,mul(y,y)) dem Wert

Add(Var(”z”),Mul(Var("z”),Var("y")))

vom Typ

Add(Var(String),Mul(Var(String), Var(String)))

Die Struktur eines Terms ist sowohl im Typnamen, als auch im Wert sichtbar — genau so, wie
wir das schon von den Polytyplisten her kennen.

Die Darstellungen sind jedoch nicht isomorph, da in der Typdarstellung Information tiber den
Wert einer Konstanten verloren geht. Finem Termtyp sind in System Ff}‘j‘l mehrere Terme
zugeordnet; zum Beispiel werden sowohl add(3,4), als auch add(12,4) intern als Werte vom

Typ Add(int, int) dargestellt.
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vinter := A~ : *.typecasey (AJ: %.0— (String — int) — int) of
default: A« :*xAx:a.)e: String — int.0

Num: A«:*Af:a — (String — int) — int.
An : Num(«).Ae : String — int.
n.0

Var: Aa:x\f:a — (String — int) — int.
v : Var(String).)\e : String — int.
e(v.0)

Add: Aa:xAfp:a — (String — int) — int.
AB % Af1 : f — (String — int) — int
Aa : Add(a, 8).\e : String — int.
(foa.0e)+ (fra.le)

Mul : A« :xA\fp:a— (String — int) — int.
AB % Af1: f — (String — int) — int
Aa : Mul(w, B).Ae : String — int.

(foa.0e)x(f1ale)

Abbildung 4.3: Ein Interpreter fiir V in System F5Y.

Zur Implementierung des V-Interpreters greifen wir auf die strukturelle Typanalyse, als Ge-
genstiick zur case-Analyse in Haskell und MetaOCaml, zuriick (siche Abbildung 4.3).

Die Funktion vInter generiert eine Funktion zur Auswertung eines V-Terms, der in interner
Darstellung vorliegt.

Wie gehabt, werden V-Konstanten ausgewertet, indem man ihren Wert aus dem zugehdrigen
Konstruktor Num extrahiert und der Wert von Variablen ergibt sich durch Nachschlagen in
der Umgebung. Etwas komplexer ist das Generieren einer Funktion zur Auswertung von Add-
und Mul-Knoten. Zunéchst werden Funktionen zur Auswertung der Argumente generiert. Das
geschieht gewissermafen automatisch durch den typecase-Mechanismus: Ausgehend von der
Struktur der Argumenttypnamen und der typecase-Anweisung werden entsprechende Funk-
tionen generiert und den Funktionen in den Behandlungsféllen zu Mul und Add in den Argu-
menten fy und fi iibergeben. Eine Funktion zur Auswertung von Mul-Knoten léft sich dann
leicht konstruieren: Die Funktionen zur Auswertung der Operanden werden mit den Konstruk-
torkomponenten des Mul-Knotens als Eingabe versorgt, um anschliefend die Ergebnisse dieser
Berechnungen miteinander zu multiplizieren.

Trifft der Interpreter auf einen Wert, der nicht zur Sprache V gehort (default-case), so wird
eine Funktion zuriickgegeben, die auf jede Eingabe mit 0 reagiert — wie wir in Kiirze sehen
werden, tritt dieser Fehler niemals auf, da er mit Hilfe des Typsystems ausgeschlossen werden
kann.

Die Funktion runVProg haben wir aus gutem Grund in Abbildung 4.3 ausgespart. In einem
ersten Versuch kdnnte man runVProg vielleicht so realisieren:

runVProg := Az : int.\y : int.vInter |[(parse "add(x,mul(x,y))”)
(mkEnv ”y” y (mkEnv "x” x emptyEnv))

Wie in Haskell und MetaOCaml, iibernimmt die Funktion parse einen V-Term als Zeichen-
kette, um daraus einen AST zu erzeugen.
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Leider kann man parse so aber nicht in System F} implementieren, da der Riickgabetyp
abhéngig vom Funktionsargument ist. In Haskell und MetaOCaml gibt es dieses Problem
nicht, da jeder AST den gleichen Typ V hat. Um parse implementieren zu kénnen, miissten
wir System Fif‘l um Typen erweitern, die von Termen abhéngen (man spricht von dependent
types). Diese lassen sich aber nur realisieren, wenn man Typinformation zur Laufzeit verfiighar
macht und neue Typen zur Laufzeit erzeugen kann. Das steht aber im krassen Widerspruch
zu unserem Anspruch, Programme durch Typelimination zu iibersetzen.

Die Implementierung eines V-Parsers in System Ffj}l scheint damit unmoglich. Macht man
add, mul, x und y jedoch zu Objekten (Funktionen) von System F(% — und ldft damit V
zu einer Teilmenge von System Ffj}l werden — kann man durch geschicktes Ausnutzen von
typecase und Typecase sehr wohl einen V-Parser programmieren (siehe Abbildung 4.4).

Die Implementierung des Parsers ist auf mehrere Funktionen verteilt, und wie wir gleich sehen
werden verdienen sie eigentlich nicht den Namen ,Parser”, da keine syntaktische, sondern
vielmehr eine semantische Analyse vollzogen wird.

Bevor wir die einzelnen Funktionen im Detail besprechen, wollen wir einige Uberlegungen zu
den Auswirkungen und Anforderungen dieser Integrationstechnik anstellen.

Betrachten wir den Term

add [z, mul [(z,y))

Mit den Funktionen aus Abbildung 4.4 wird dieser zu einem giiltigen System F3*-Term, der
— abgesehen vom Klammerpaar [ und )| — exakt einem V-Term in konkreter Syntax gleicht.

Die Funktionen add, mul, x und y sind nun so konstruiert, daft aus diesem Term ein V-Term
in abstrakter Notation (ein AST) entsteht; mit anderen Worten fiihrt seine Auswertung zu
einem Wert vom Typ

Add(Var(String),Mul(Var(String), Var(String)))

Aus der Sicht des Programmierers wird die syntaktische Analyse (das Parsing) zu einem rein
impliziten Vorgang und der V-Term kann ohne weitere Verarbeitung direkt an den Interpreter
weitergereicht werden:

runProg := Az : int.\y : int.vInter [add [z,mul [z,y)]]

b

(mkEnv ”y” y (mkEnv "x” x emptyEnv))

Wie man sieht, mufs weder ein Parser aufgerufen werden, noch ist es notwendig, den V-Term
explizit zu quotieren. V-Terme heben sich allein durch ihren Typ vom Rest eines System Fg -
Terms ab. Entspricht der Typ eines System Fffl-Terms der abstrakten Syntax eines V-Terms,
so identifizieren wir ihn als V-Term in konkreter Notation.

Da wir die syntaktischen Objekte von V unmittelbar auf System F*-Funktionen abbilden,
wird das eigentliche Parsing vom System F;/-Ubersetzer iibernommen. Als Ergebnis liefern
diese Funktionen x, y, mul und add AST-Knoten. Die V-Variablen x und y werden im AST als
Var-Knoten dargestellt, so daf die System Fy,*;-Funktionen eben diese als Ergebnis zuriicklie-
fern.

Die Funktionen mul und add sind als polymorphe Funktionen implementiert, deren Definiti-
onsbereich durch JustPair auf Paartypen eingeschriankt ist. Die Beschrankung auf Paartypen
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Rest

Argp

marshally

marshally

checkrp

checky

X

y
JustPairy

add

mul

A6 :: x. Typecase 0 of

default: Ao« :: *FALSE

—: Aa % Aa :: KAB :: x.AB :: K.3
A6 :: x. Typecase 0 of

default: Ao« : *.FALSE

—: A x Aot KAB :: x.Af :: K.«
A6 :: x. Typecase 0 of

default: void — FALSE

int : int — Num(int)

A0 :: x.typecase § (A~ ::*x.marshally[y]) of
default: A« : %Az :void.FALSE
int : Az : int.Num(z)

A6 :: x. Typecase 0 of
default: A« : x.marshally|q]

Var Aa i x. Ao’ :: K.Var(String) — Var(String)
Num : Aa i x. Ao’ :: K.Num(int) — Num(int)
Adq : Aa k. Aa :: KAS % AG :: K.

add(Argy[o’], Argy[7]) — Add(Res[o'], Res[3)
Mul : Aa k. Aa :: KAS :: x.AG :: K.

Mul(Argp[a/], Argy[3']) — Mul(Rest[/],Rest[3'])

A0 :: x.typecase § (A~ ::*.checky[y]) of
default: A« :: *marshally|a]

Var : Aa i % \f : checkrla]. v : Var(a).v
Num : A i x.Afo : checky[al.

An : Num(a).n
Add : A i A fo : checky[a]

AB % \f1 : checkp[f].
Aa : Add(a, 8).Add( fo(a.0), fi(a.1))
Mul : A i %\ fo : checky[a].
AB :: % \f1 : checkr[S].
Am : Mul(e, B).Mul( fo(m.0), fi(m.1))
Var(”x”)
Var(”y”)
A§ :: x.Typecase § of
default: A« :: *.void
% g Aa kAo . AB % AS k. X (a, B)
A« i % \x : JustPair|a].checky [(Add(z.0,2.1))
A« i %Az : JustPair|a].checky [Mul(z.0,z.1)]

Abbildung 4.4: Parser fiir V in System F(.
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reicht jedoch nicht aus. Da mul und add Funktionen der Sprache V sind, miissen die Paarkom-
ponenten auf giiltige Fragmente von V eingeschrénkt werden. Zwei Fille sind zu unterscheiden:

e Die Komponenten sind keine giiltigen V-Terme. Das kann z.B. der Fall sein, wenn add
mit dem Argument (true,false) aufgerufen wird — die Sprache V kennt ja keine boo-
leschen Konstanten

e Der Paartyp enthilt Komponenten, die in giiltige AST-Knoten gewandelt werden kon-
nen. In der konkreten Syntax von V werden numerische Konstanten genauso dargestellt
wie in System FG. Im AST erscheinen sie jedoch als Num-Knoten. Wird add auf das
Paar (1,2) angewendet, so miissen die Konstanten 1 und 2 in Num-Knoten eingebettet
werden. Diesen Transport von Werten aus einer Sprache in eine andere nennt man auch
Marshalling.

Das Marshalling wird von den Funktionen marshally und marshallr realisiert. Abhéngig
vom System FG4-Typ wird von marshally eine Funktion generiert, die Werte dieses Typs in
giiltige AST-Knoten konvertiert.

Fiir unseren Interpreter beschréinkt sich der Datenaustausch auf int-Werte, die im abstrakten
Syntaxbaum vom Konstruktor Num umschlossen werden. Fiir alle anderen System Fffl Typen
wird eine Funktion generiert, die Argumente vom Typ void erwartet und somit praktisch
niemals aufgerufen werden kann. Der Versuch einen Wert vom Typ bool in einem V-Term zu

verwenden fiihrt folglich zu einem Typfehler.

In die umgekehrte Richtung, also von V nach System Ffﬁ, wird das Marshalling vom Inter-

preter bestimmt, indem er aus einem V-Term einen System Fif‘l—Wert (einen Wert vom Typ
int) berechnet.

System F3-Terme konnen Unterterme von V-Termen sein; d.h. es ist moglich beide Sprachen
bis zu einem gewissen Grad zu mischen. Das Marshalling von System FG nach V ist allein
abhingig vom Typ eines System F3"-Terms und folglich kann {iberall dort, wo in einem V-
Term ein int-Wert stehen darf, ein beliebiger System Fi’j‘l—Term vom Typ int eingesetzt

werden.

Abbildung 4.5 zeigt giiltige und ungiiltige Kombinationen von System F{- und V-Termen.

Konkrete Syntax (System Ffﬁ) Typ Abstrakter V-Term

Az :int.x + 1 int — int Nein

add [1,2] Add(Num(int), Num(int)) Ja

vInter add[1,2) e int Nein
(vorausgesetzt
Fe:String — int)

add [3x4,4) Add(Num(int), Num(int)) Ja

add [[(Az : int.x + 2)3,4] Add(Num(int), Num(int)) Ja

1+ add[1,3) Typfehler! —

Abbildung 4.5: Durch Mischen von System Fffl und V koénnen giiltige und ungiiltige Funk-
tionen entstehen.

Wie gesagt, reicht die Einschriankung der Funktionen add und mul auf Paartypen nicht aus.
Es mufs gewéhrleistet sein, dafs es sich bei den konkreten Argumenten entweder um giiltige
V-Terme handelt, oder sie sich durch Marshalling in giiltige V-Terme konvertieren lassen.
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Das Funktionspaar checky und checky iibernimmt genau diese Aufgaben. Die Idee ist, aus
den Komponenten des an mul und add iibergebenen Paars zunéchst einen AST-Knoten zu
generieren — ohne Riicksicht auf mogliche Fehler, weshalb man hier besser von einem ,Kan-
didaten” spricht. Durch strukturelle Typanalyse wird aus dem Typ des Kandidaten von der
Funktion checky eine Funktion erzeugt, die den Kandidaten in einen giltigen AST-Knoten
iiberfithrt. Ungiiltige Kandidaten werden durch geeignete Begrenzung des Definitionsbereiches
von checky herausgefiltert.

Die Einschrankung iibernimmt das Funktionspaar checkr / marshallp: Knoten, die nicht
mit den Konstruktoren Var, Num, Add oder Mul erzeugt wurden, fallen unter den default-case.
Dann entspricht der Typ der Priiffunktion exakt dem Typ der Marshalling Funktion und ist
somit nur auf int-Werte anwendbar.

Fiir Var- und Num-Knoten wird der Typ der Priiffunktion so gewahlt, daf nur Knoten mit
passendem Komponententyp akzeptiert werden (also string im Falle von Var und int im
Falle von Num).

Fiir Additions- und Multiplikationsknoten ergibt sich der Typ der Priiffunktion induktiv
aus den fir die Konstruktorkomponenten generierten Priiffunktionstypen. Gesteuert vom
Typecase-Mechanismus werden diese berechnet und den Behandlungsféllen fiir Mul und Add in
den Argumenten o/ und /' iibergeben. Unter Anwendung der Hilfsfunktionen Argp und Rest
konnen Argument- und Ergebnistyp dieser Priiffunktion ermittelt werden. Der Argumenttyp
der Priiffunktion fiir Add und Mul wird so konstruiert, daf nur solche Knoten akzeptiert wer-
den, deren Komponenten mit den Priiffunktionen o’ und 3 kompatibel sind. Ebenso ergibt
sich der Ergebnistyp aus dem Ergebnistyp der Priiffunktionen fiir die Komponenten.

Enthélt z.B. ein Add-Knoten an einer bestimmten Position einen ungiiltigen Wert (z.B. die
Konstante false), so erwartet die Priiffunktion als Argument einen Knoten, der genau an
dieser Stelle einen Wert vom Typ void speichert. Zum Beispiel ergibt

checkr[Add(bool, int)]

eine Priiffunktion vom Typ

Add(void, int) — Add(FALSE, Num(int))

Da es in System FY keine Werte vom Typ void gibt, fithrt ein Aufruf dieser Funktion
zwangslaufig zu einem Typfehler.

Die eigentliche Priiffunktion wird von der Funktion checky generiert. Die Wirkung der ein-
zelnen Behandlungsfille sollte nach der Diskussion von checky klar sein: Knoten, die eines
Marshalling bediirfen, werden durch Marshalling konvertiert; Num und Var Knoten bleiben
unverindert und im Falle von bindren Knoten werden deren Komponenten analysiert.

Interessant ist hier die besondere Rolle der Funktion zur Berechnung des Ergebnistyps. Diese
sorgt namlich dafiir, daft Priiffunktionen von vorn herein nur fiir korrekte Knoten generiert
werden konnen. Soll z.B. ein Funktion zur Priifung des Knotentyps Add(bool,int) erzeugt
werden, stimmt der von parsep berechnete Argumenttyp nicht mit dem Argumenttyp der
Funktion im Behandlungsfall fiir Add-Knoten tiberein und es kommt zu einem Typfehler (siche
Typregel T-typecase auf Seite 65).

Als Konsequenz konnen nur giiltige V-Terme entstehen. Die Funktionen checky und checkr
iibernehmen die Rolle des Typecheckers fiir V und garantieren, daf ausschlieflich giiltige
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V-Terme entstehen konnen. Der Interpreter kann folglich nur auf korrekten V-Termen ope-
rieren und — wie bereits erwdhnt — wird der default-case in der Funktion vInter niemals
angesprungen.

In den Anhdngen A.2 und A.3 zeigen wir leicht modifizierte Versionen von Parser und Inter-
preter und weisen nach, daf der partielle Auswerter den Term

add [(z,mul [(z,y))

tatsachlich zu einem AST

Add(Var("z”),Mul(Var("z"),Var("y”)))

reduziert und dak aus dem Interpreteraufruf

vinter | add[z,mul [z,y))] )| e

das Residuum

( Am :Add(Var(String)(Var(String),Var(String)).
e : String — int.€/(m.1) + (¢/(m.0.0) x ¢’(m.1.1)))
) e

hervorgeht.

Fassen wir noch einmal kurz zusammen: Zur Integration einer Sprache in System F3* bildet
man die syntaktischen Konstrukte der einzubettenden Sprache auf System Fg%-Funktionen
ab, die AST-Knoten als Argument {ibernehmen und im Ergebnis einen neuen AST generieren.
Da sich die Struktur eines AST in seinem Typ abzeichnet, es also keinen einheitlichen Typ fir
ASTs gibt, miissen diese Funktionen polymorph sein. Damit werden sie jedoch zu allgemein.
Um zu verhindern, daf Elemente, die nicht der einzubettenden Sprache angehoren, erzeugt
werden konnen, muf man die Argumenttypen durch Einsatz von Typecase einschrénken —
mit anderen Worten codiert man ein Typsystem fiir die eingebettete Sprache innerhalb des
Typsystems der Hostsprache. Uberladungsapplikation bildet schlieklich den Schliissel zu ei-
ner benutzerfreundlichen Darstellung der eingebetteten Sprache, da auf die fiir polymorphe
Funktionen notwendige Typapplikation verzichtet werden kann.

Die lexikalische und die syntaktische Analyse werden vom System Fffl-Ubersetzer geerbt”.
Durch partielle Auswertung mit 7 ist garantiert, daf die semantische Analyse und die Code-
generation zur Ubersetzungszeit stattfinden.

4.2.5 Vergleich der Ansatze

In den vorangegangenen Abschnitten haben wir an drei Beispielen gezeigt, wie man eine neue
Programmiersprache in eine bestehende einbetten kann und wie man durch partielle Auswer-
tung einen Ubersetzer fiir diese Sprachen in Maschinensprache gewinnt. In diesem Abschnitt
wollen wir die verschiedenen Ansétze anhand von ausgesuchten Kriterien miteinander verglei-
chen.
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Syntax und Einbettung

In Haskell und MetaOCaml kann die Einbettung einer Sprache durch die Implementierung
eines Interpreters realisiert werden. Programme der eingebetteten Sprache werden als Zei-
chenkette dargestellt, so daf man Sprachen mit nahezu beliebiger Syntax integrieren kann.
Eingebettetes Programm und Hostprogramm sind klar voneinander abgegrenzt.

Sprachintegration mit System Ffj}l setzt voraus, daf die einzubettende Sprache eine Teilmenge
von System Fffl ist. Die Zahl der integrierbaren Sprachen ist dadurch zwar geringer, dafiir
kann man aber auf das explizite Quotieren der eingebetteten Sprache verzichten, woraus der
Vorteil erwéchst, dafl bestehende Werkzeuge (z.B. Syntax-Highlighter, Code-Folder, Debugger)
grundsétzlich auch mit der eingebetteten Sprache zurechtkommen.

Die Menge der integrierbaren Sprachen lieffe sich durch entsprechende Erweiterungen an Sy-
stem FG% natiirlich ausweiten. Zum Beispiel kénnte man iiberladbare und benutzerdefinierte
infix-Operatoren in die Sprachdefinition mit aufnehmen; ebenso denkbar wiren komplexere
Konstrukte wie z.B. eine if-Anweisung, die intern auf eine dreistellige Funktion zuriickge-
fiihrt wird, oder aber auch die Abbildung der Funktionsapplikationen auf eine interne Funktion
(siehe z.B. operator() in CH++ ).

In System Fffl kénnen Hostsprache und eingebettete Sprache gemischt werden. Sofern ein
System Fff?l—Term vom Typ int ist bzw. durch die Funktion marshall geklart ist, wie System
Fifl—Typen im AST gespeichert werden, kann er Teilterm eines V-Terms sein. Die Umkehrung
gilt jedoch nicht — zumindest nicht so direkt. Das fiir System F3" sichtbare Ergebnis eines V-
Terms ist ein AST und kein Wert, der aus der Interpretation dieses Terms entspringt. Bevor
auf den Wert eines V-Terms zugegriffen werden kann, mufs er durch expliziten Aufruf des

Interpreters ausgewertet werden.

Lexikalische und syntaktische Analyse

Der Ansatz in Haskell und MetaOCaml verlangt nach der Implementierung eines Lexers (einem
Unterprogramm zur Durchfiihrung der lexikalischen Analyse) und nach einem Parser, der aus
einem Programm in konkreter Syntax einen AST generiert.

Lexikalische und syntaktische Analyse werden bei der Einbettung mit System F3* vom Sy-

stem Fffl-Compiler iibernommen. Der Aufwand zur Erstellung des Parsers ist marginal und
erschopft sich in der Bereitstellung von geeigneten System Fffl—Funktionen. Da es in System
Fff?l moglich ist, eingebettete und Hostsprache zu mischen, steckt der Grofsteil der Komple-
xitét in der Beschreibung von giiltigen ASTS, also der Implementierung eines Typsystems fiir
die eingebettete Sprache.

Implementierung des Interpreters

In allen Ansétzen wird die Strukturanalyse eines Terms iiber case-Analyse und pattern mat-
ching realisiert. Die Ergebnisse des Interpreters sind jedoch verschieden: In System Fi‘fl wird
eine System Fffl—lnterpreterfunktion generiert; in MetaOCaml ist es Objectcode und in Has-
kell das Resultat des Interpretationsprozesses — also ein Integer-Wert.
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Semantische Analyse

Wie wir gesehen haben, kann die Typiiberpriifung in System FJ% zur Ubersetzungszeit erfol-
gen, da alle relevanten Daten im Typ des AST zur Verfiigung stehen. Typiiberpriifung von
Host- und Gastsprache laufen zur selben Zeit ab.

In MetaOCaml kann man einen Typchecker dhnlich wie den staged interpreter realisieren, so
dafs die case analysis in Phase-N und die eigentliche Typiiberpriifung zu einer spéteren Phase
ausgefiihrt wird. Typiiberpriifung von Host- und Gastsprache finden aber zu unterschiedlichen
Zeitpunkten statt.

In unserer Haskell-Variante wird der AST zur Laufzeit konstruiert, so daf eine Typiiberpriifung
der eingebetteten Sprache zur Ubersetzungszeit der Hostsprache nicht moglich ist.

Typfehler in der Gastsprache werden in Haskell und MetaOCaml also viel spéter erkannt, als in
System Fffl, es sei denn, Operatoren der Gastsprache werden auf Operatoren der Hostsprache
abgebildet, und es kommt dabei zu einem Typfehler.

Codegenerierung und partielle Auswertung

In Haskell kann der Programmierer keinen Einflufs auf den Vorgang der partiellen Auswertung
nehmen und es gibt folglich keine Garantie, daf entsprechende Optimierungen durchgefiihrt
werden. Der Interpreter wird vom Haskell-Compiler direkt in Maschinensprache iibersetzt, so
dak semantische- und case-Analyse zur Laufzeit erfolgen.

Anders in MetaOCaml und System Fg?: Beide Sprachen definieren einen mehrstufigen Aus-
wertungsmechanismus, und man kann den Interpreter so implementieren, daf Teilaufgaben
explizit von verschiedenen Auswertungsstufen abgearbeitet werden. Die partielle Auswertung
des Interpreters unterliegt damit der Kontrolle des Programmierers und man kann sicher sein,
daft bestimmte Optimierungen tatséchlich durchgefithrt werden.

System Ffj}l und MetaOCaml unterscheiden sich jedoch in der Zahl méglicher Ausfithrungsstu-
fen und dem Zeitpunkt, zu dem eine Stufe ausgefiihrt wird. System Ff,‘fl ist zweistufig, wobei
sich die Abgrenzung der einzelnen Stufen aus der Trennung von Typsystem und Semantik
ergibt, so daf ein explizites Quotieren zum Markieren von dynamischen oder statischen Wer-
ten entfallen kann. In der ersten Ausfiihrungsphase werden Typausdriicke zu Normalformen
reduziert und Uberladungsapplikationen aufgelést. Die Ausfithrung wird vom partiellen Aus-
werter 7 vollzogen, der sich am besten in Verzahnung mit dem Typechecker realisieren l&fst.
Die zweite Phase entspricht der Reduktion geméfs den Vorschriften der Relation —.

Die strukturelle Analyse eines V-Terms entspricht in System FG der strukturellen Analyse
des zugehorigen Typnamens. Partielles Auswerten des Analyseschritts kann allein auf der
Ebene von Typberechnungen erfolgen. Das hat zwei vorteilhafte Konsequenzen: Zum einen
sind statische und dynamische Variablen klar voneinander abgegrenzt — eine binding time
Analyse kann entfallen, zum anderen ist garantiert, dafs der partielle Auswerter terminiert, da
wir System F. so konstruiert haben, daf die Typisierbarkeit eines Terms entscheidbar ist.

In MetaOCaml werden keine Berechnungen zur Compilezeit durchgefiihrt. Die Programmaus-
fiihrung kann vom Programmierer durch geeignete Annotationen explizit in mehrere Phasen
aufgeteilt werden. Das Quotieren kommt einer manuellen binding time-Analyse gleich: Quotier-
ter Code ist dynamisch, unquotierter Code ist statisch und durch Einsatz von escape konnen
Teile von dynamischem Code als statisch markiert werden. Im Unterschied zu traditioneller
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partieller Auswertung (und Multi-Level-Sprachen), ist die Ausfithrungszeit von dynamischem
Code weder vorgegeben, noch wird dessen Ausfithrung implizit angestofsen.

Im Vergleich zu Haskell garantiert der Ansatz mit MetaOCaml und System F(; daf das Par-
sing und die case-Analyse vor der eigentlichen Auswertung des zu interpretierenden Codes
erfolgen. Allerdings hat MetaOCaml den Nachteil, dafs das Ergebnis der partiellen Auswer-
tung nicht konserviert wird: In Haskell und System Fif‘l manifestiert es sich im erzeugten
Maschinencode, in MetaOCaml ist es dagegen fliichtig und wird am Ende eines Programm-
laufs verworfen.

In MetaOCaml werden V-Terme in MetaOCaml-Objectcode iibersetzt, der zu einem spéateren
Zeitpunkt durch Anwenden des run-Operators gestartet werden kann. Der Objectcode kann
entweder von einer virtuellen Maschine interpretiert, oder aber durch einen just-in-time Com-
piler in Maschinensprache tibersetzt und anschliefend zur Ausfithrung gebracht werden. Im
ersten Fall ergibt sich der Nachteil, dafs die Ausfilhrung von V-Termen wesentlich von den
Eigenschaften des Objectcode-Interpreters abhéngt. Im zweiten Fall hat man lediglich mit
einem Effizienzverlust beim ersten Aufruf des Interpreters zu rechnen.

In System Ffﬁ werden V-Terme zunéchst in die Hostsprache System Ffﬁ iibersetzt, um
anschliefsend von einem Compiler in Maschinensprache tiberfiihrt zu werden. Die eingebettete
Sprache kann so von den spezifischen Optimierungen des Ubersetzers profitieren.

Abbildung 4.6 fakt unsere Uberlegungen zusammen.

Einen weiteren Vorteil von System F.} stellen wir im néchsten Abschnitt vor: Dadurch,
dak man Subsprachen durch Typannotationen aus einem System Fffl—Programm extrahieren
kann, ist es moglich, Optimierungen fiir Terme iiber ganz bestimmten Datentypen zu System
F3% hinzuzufiigen, ohne den Ubersetzer erweitern zu miissen. System Fi} eignet sich damit
zur Realisierung von aktiven Bibliotheken [172].

sA
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4.3 Exkurs: Benutzerdefinierte Optimierungen mit System
Nehmen wir an, wir kénnten bindre Operatoren in System F( selbst definieren und iiberladen
und miifsten ein Programm erstellen, das zahlreiche Berechnungen iiber dreistelligen Vektoren
erfordert.

Vektoren lassen sich durch Konstruktortypen darstellen. Da wir am Namen des Konstruktors
nicht interessiert sind, greifen wir auf den speziellen Konstruktor x zuriick, fiir den wir ver-
einbart hatten, dafs er in der konkreten Syntax ausgelassen werden kann. Wenn wir nun zwei
Infix-Operatoren .+ und . * zur komponentenweisen Addition und Multiplikation bereitstellen,
lassen sich Vektoroperationen sehr anschaulich und lesbar formulieren:

(a1,b1,c1).x(az, ba, c2).+(as, b3, c3)
Gehen wir davon aus, Vektoroperationen seien komponentenweise definiert. Dann wiirde dieser

Term reduziert, indem zunéchst die ersten beiden Vektoren multipliziert werden. Im Ergebnis
entsteht der Vektor

V;Semp = ((11 * a2,b1 * b27cl * C?)
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Es ist klar, daf fiir dieses Zwischenergebnis Speicherplatz reserviert und initialisiert werden
mufl. Nachdem der Vektor Vi, erzeugt wurde, wird mit der Reduktion fortgefahren. Der
Vektor (ag, b3, c3) wird zum Vektor Vie,,, addiert, wobei der Vektor

Vi = (al*a2+a3,b1*b2+bg,61*02+c3)

entsteht. Der tempordre Vektor Vi, wird jetzt nicht mehr benotigt und koénnte von einem
garbage collector |89] freigegeben werden.

Erzeugen, Initialisieren und Freigeben von Vi, kostet Zeit und voriibergehend auch Spei-
cherplatz. Offenbar wére es effizienter, wenn man Vg direkt berechnet.

In System Fff?l koénnen wir eine entsprechende Optimierung realisieren, ohne in den Ubersetzer
eingreifen zu missen. Dazu fassen wir Ausdriicke iiber Vektortypen als doménenspezifische
Sprache auf, und implementieren Parser und semantische Analyse analog zu V.

Den Interpreter zerlegen wir in eine interne Funktion interVecCol und eine Funktion interVec,
die die Schnittstelle zum Benutzer darstellt. Die Funktion interVecCol tibernimmt neben dem
auszuwertenden Term als zusitzliches Argument einen Index, der bestimmt, welche Spalte des
Ergebnisvektors berechnet werden soll.

Die Indizes kodieren wir jedoch nicht als int-Werte, sondern durch die nullstelligen Konstruk-
toren EINS, ZWEI und DREI. Durch diesen kleinen Trick kann eine Verzweigung in Abhéngigkeit
vom Index bereits zur Ubersetzungszeit von typecase aufgelost werden. Der Aufruf

interVecCol ZWET [((al, b1, c1).%(az, by, c2).+(as, b, 63))]

liefert dann das Ergebnis der zweiten Zeile der Vektoroperation, also den Wert by * by + b3.

Die Funktion interVec iibernimmt nun einen Vektorausdruck und berechnet diesen Spalte
fiir Spalte durch Aufruf von interVecCol (die Funktion JustVec moge o auf giiltige Vektor-
termtypen einschrianken).

interVec = Aa :: x.\v : JustVec|a].( interVecCol EINS |[v],
interVecCol ZWEI [v),
interVecCol DREI [v)])

Betrachten wir ein weiteres Beispiel aus dem Bereich der Vektorarithmetik. Gegeben sei der
Ausdruck

* (ylv'" 7yn)*
T Zn

Die Assoziativitdt der Matrixmultiplikation lafst einem die Wahl, welche Multiplikation zuerst
ausgefiihrt werden soll. Die meisten Ubersetzer interpretieren die Multiplikation linksassozia-
tiv, so dafs mit der Multiplikation des Spaltenvektors x mit dem Zeilenvektor y begonnen
wird. Dabei entsteht eine n x n Matrix, die von rechts mit dem Spaltenvektor z multipliziert
wird, wobei im Ergebnis ein Spaltenvektor entsteht. Insgesamt sind n 4+ n? Multiplikationen
erforderlich.
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Rechnet man zunéchst die zweite Multiplikation aus, entsteht aus dem Produkt des Zeilen-
vektors y und des Spaltenvektors z ein Skalar, daf anschliefsend mit dem Spaltenvektor x
multipliziert wird. In diesem Fall sind insgesamt nur 2 * n Multiplikationen notwendig — das
Verfahren ist also erheblich effizienter.

Fafst man Operationen tiber Vektoren als Domain Specific Language (DSL) auf und macht
den Unterschied zwischen Zeilen- und Spaltenvektor im Typ der Objekte sichtbar, kénnen
entsprechende Optimierungen in System Ffj}l zur Ubersetzungszeit vorgenommen werden.

Wie man sich vielleicht vorstellen kann, sind auch komplexere Optimierungen mdoglich, bei de-
nen Terme in abstrakter Notation zur Ubersetzungszeit umstrukturiert werden. Dazu kénnen
allerdings Operationen notwendig werden, oder Effekte auftreten, die der partielle Auswerter
7 nicht wegoptimieren kann (z.B. die Elimination von temporéaren Werten, das Extrahieren
von gemeinsamen Teilausdriicken etc.). In diesen Féllen wird man abhéngig von den Optimie-
rungen, die der System Fffl—Ubersetzer zur Verfligung stellt. Im zweiten Teil dieser Arbeit
werden wir an einer praktischen Anwendung sehen, dafs sich der Mehraufwand jedoch in Gren-
zen halt und in den meisten Féllen sogar vollig egalisiert werden kann.

sA
w,2

4.4 Interpreter fiir Sprachen mit Rekursion - System
V ist eine sehr einfache Programmiersprache ohne Kontrollstrukturen und Schleifen. In diesem
Abschnitt wollen wir der Frage nachgehen, ob sich auch komplexere Sprachen in System Fffl
integrieren lassen. Wir werden zeigen, dafs es dazu einer kleinen Spracherweiterung bedarf, die
uns zwingt, auf einige Eigenschaften von System Fif‘l zu verzichten.

Zunéachst erweitern wie V um benutzerdefinierte Funktionen, die auch rekursiv definiert sein
diirfen, sowie um eine If-Anweisung. Die so erweiterte Sprache nennen wir V. (siehe Ab-
bildung 4.7).

Ein VR-Programm besteht aus mehreren Funktionsdefinitionen und einem auszuwertenden
Term. Die Semantik eines VR -Programmes entspricht, intuitiv gesprochen, dem Prinzip
HEinsetzen und Ausrechnen”.

Die syntaktische Integration von VR in System Fg? wollen wir nicht weiter vertiefen. Wir
kénnten System Fif‘l natiirlich leicht um zwei Funktionssymbole ,,=” und ,,;” erweitern, die in
der konkreten Syntax infix geschrieben werden diirfen, um so die Argumentliste an define zu
parsen. Ebenso einfach kénnten wir ein infix-Symbol in hinzunehmen und eine Funktion If
vereinbaren, so daf sich VR -Programme als Teilmenge von System Ffj’*l darstellen lassen.

Wir wollen uns hier ausschlieflich auf die Umsetzung der Semantikregel F-Call konzentrieren,
denn alle anderen Regeln lassen sich nahezu analog zum V-Interpreter umsetzen.

Der Aufruf einer benutzerdefinierten Funktion f; wird reduziert, indem zunéchst Normalfor-
men Ni; bis N, zu den Argumenten V,; bis V,, bestimmt werden. Anschlieffend wird die
rechte Seite der Funktionsdefinition (der Term V;) instanziiert; d.h. die Parameter x;; bis x;,
werden durch die zugehorigen Argumente Np bis N, ersetzt, und die Normalform des neu
entstandenen Terms bestimmt.

Die Reduktion der Funktionsargumente léft sich genau wie bei der Addition und der Multipli-
kation durch Ausnutzen des typecase-Mechanismus bewerkstelligen. Das ist moglich, da das
von typecase vorgegebene Rekursionsmuster exakt zum Rekursionsmuster des Interpreters
palst. Die Operation selbst kann aber nicht mehr unmittelbar ausgefiithrt werden: Die instan-
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Vo= V-Terme
X Variable
f(v,---,V) Funktionsaufruf
N Ganze Zahl
add(V,V) Addition
mul(V, V) Multiplikation
I£(V,V,V) Einfache Selektion

Vprog = define(fi(z11, - ,xz1m) = Vi; Skript

fn(xn:l» T 7xnm> = Vn
)in V

VIN
N N (Num)

Vil Ny Vol Ny

—— (BinOp
op(V1,V2) | NiopN, ( )
Vel 0 Vr | Nr
If-True
If(VC,VT,VE) | Np ( )
VWIN N#0 Vel Ne (If-False)

If(Vc, Vr, VE) | Ng

Val‘uNl Van‘UNn
‘/i[Nl/xlv"' 7Nn/xn] “Nr

fi(Vah o 7Van> U’ N’r

(F-Call)

Abbildung 4.7: Syntax und Semantik von VR, einer einfachen Programmiersprache mit
rekursiven Funktionen.

zilerte rechte Seite mufs vom Interpreter selbst reduziert werden; d.h. er mufs explizit rekursiv
aufgerufen werden.

Das Rekursionsmuster des Interpreters ist nicht mehr allein von der Struktur eines Terms
bestimmt und paft damit nicht mehr mit dem Rekursionsmuster von typecase und Typecase
zusammen!

Machen wir uns das an der prototypischen Implementierung eines V| -Interpreters noch
einmal klar — siehe Abbildung 4.8.

Auf die interne Darstellung eines VR -Skripts wollen wir nicht niher eingehen. Den Typ des
AST zu einem VR)-Skript bekommt die Funktion vRekInter im Typargument § iibergeben,
das Skript selbst im Wertargument p. Die eigentliche Interpreterfunktion heiftt calc und ergibt
sich durch Fixpunktberechnung. calc generiert ausgehend von einem Typ « eine Funktion, die
einen Wert vom Typ a (einen VR -Term in abstrakter Notation) bei gegebener Umgebung
Env (Kurzschreibweise fiir String — int) zu einem int-Wert reduziert.

Der Einfachheit halber gehen wir davon aus, daf jeder benutzerdefinierten Funktion ein eigener
Konstruktor zugeordnet ist und geben exemplarisch nur die Reduktionsvorschrift fiir einen n-
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vRekInter := A&:*xA\p:¢&.
fix A calc :Va.ao — Env — int
An o
typecase n (A ::*.0 —» Env — int) of
Num : Aa i« Af : @« — Env — int.An : Num(a).\e : Env.n.0
Var : Aa i % Af : o — Env — int.\v : Var(a).\e : Env.e(n.0)
Adad : Aa i % Af1 : @ — Env — int.

AB i x \fs: § — Env — int
Aa : Add(«, §).Me : Env.
(fra0e)+ (f2a.le)

Mul : Aa % Af1 : @ — Env — int.
AB i xAfs: § — Env — int
Aa : Mul(a, B).Xe : Env.
(f1a.0e)*(f2ale)

UFunc: Aaqj :: %\f1: a1 — Env — int

Aoy, o x \fy, @ ay — Env — int

As.UFunc(aq, -+ ,ap).
e : Env.
let s’ = UFunc(fp s.0e,- -, fn Sne€)
in calc [ Instr[¢|[UFunc(int, - ,int)] ]
thsy[¢](p)[UFunc(int, - - , int)] s
extendEnv[{] p [UFunc(int,---,int)] ¢’ e

Abbildung 4.8: Interpreter fiir VR in System F3.

stelligen Konstruktor UFunc an.

Wird UFunc aufgerufen, miissen zunéchst die Funktionsargumente ausgewertet werden. Die
hierzu notwendigen Funktionen stellt der induktive typecase-Mechanismus in den Argumen-
ten fo bis f,, zur Verfiigung. Diese werden zusammen mit der Umgebung e auf die Komponen-
ten des UFunc-Knotens angewendet und in einem neuen UFunc-Knoten gespeichert, der den
nachfolgenden Berechnungsschritten iiber einen let-Ausdruck zugénglich gemacht wird.

Jetzt beginnt der interessante Part der Auswertung, bei der ein (polymorph) rekursiver Aufruf
des Interpreters notwendig wird. Um einen Interpreter fiir UFunc zu generieren, bendtigt man
den Typ der rechten Seite der Funktionsdefinition von UFunc, wobei die gebundenen Variablen
durch die konkreten Argumenttypen ersetzt werden. Diese Aufgabe wird von der Funktion
Insty tibernommen, die aus der Typdarstellung des Skripts, also dem Typ &, die rechte Seite
von UFunc extrahiert und die gebundenen Variablen durch den Typ int ersetzt (in VR gibt
es ja nur den Typ int).

Der dabei entstehende Termtyp wird der Funktion calc iibergeben, die dann einen geeigneten
Interpreter generiert. Dieser Interpreter erwartet zwei Argumente: Zum einen die rechte Seite
der Definition von UFunc in Wertdarstellung, zum anderen eine Umgebung, die den gebundenen
Variablen von UFunc die gerade berechneten Argumentwerte zuweist. Die Umgebung entsteht
durch Erweiterung der Umgebung e, durch Anwenden der Funktion extendEnv.

extendEnv erhélt in den ersten beiden Argumenten den Skripttyp und das Skript, um so Zugriff
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auf die Definition von UFunc zu erhalten. Als drittes Argument wird ihr ein UFunc-Knotentyp
ibergeben, dessen Komponenten die konkreten Argumenttypen widerspiegeln und im vierten
Argument s’, einen Wert des Typs, dessen Komponenten gerade die ausgewerteten Argumente
des Aufrufs von UFunc ausmachen. Im fiinften und letzten Argument wird schliefflich die zu
erweiternde Umgebung e iibergeben.

In System Fifl kénnen wir vRekInter nicht implementieren, da wir polymorphe Rekursion
aus gutem Grund ausgeschlossen haben.

Um eine Ubersetzung von System Fifl durch Typelimination zu erméglichen, miissen sémtliche

Typberechnungen zur Ubersetzungszeit erfolgen. Wird eine polymorphe Funktion mit Hilfe
von fix definiert, so miissen wir sie vor der Ubersetzung ,,monomorphisieren”.

Das ist leider nicht ganz so einfach, wie es scheint. In einem ersten Ansatz kdnnten wir versu-
chen, partiell auszuwerten, indem wir fix anwenden, anschliefsend die Typapplikation auswer-
ten und mit der Reduktion des entstehenden Terms fortfahren. Der Haken an der Sache ist,
dafs dieses Verfahren nicht terminiert, da jede Anwendung von fix mindestens einen neuen
fix-Term generiert, den der partielle Auswerter als Redex ansicht?.

Um die Terminierung von 7 garantieren zu kénnen bleiben Fixpunktberechnungen von der
partiellen Auswertung nahezu unberiihrt und es wird lediglich der an fix iibergebene Term
reduziert, da dieser Typapplikationen, typecase- oder Typecase-Terme enthalten konnte:

T[fix t] = fix [{]

Wir miissen daher eine andere Strategie verfolgen. Zunéchst dehnen wir die Verwendung von
fix auf polymorphe Funktionen aus, die nur von einem Typ abhédngen. Den entsprechend
erweiterten Kalkiil nennen wir System F(%.

- SA
System F_%

'k f:Vau:xT—-VauxT TET:x
I'Ffix f:Va:xT

(T-Ext-Fix)

fix \f :Va =« Tt — t[fix A\f : Va0 Tt/ f] (E-Ext-Fix)

Die Beschrankung auf einen Typparameter ist nicht unbedingt erforderlich, erlaubt uns aber
eine einfachere Darstellung.

Betrachten wir die Funktionsdefinition

recFunc := fix A\f : Va.T.Aa = x.t

sowie die Applikation recFunc|T].

Nehmen wir einmal an, wir wiirden alle Typen kennen, die in einer Aufrufspur zu recFunc|T]
als Argumente an recFunc auftreten. Das heifst, wie kennen alle Elemente des Definitionsbe-
reichs von recFunc, die fiir die Berechnung von recFunc[T] relevant sind.

Sei

A(recFunc([T]) = {Ty, - ,Tn}

2Es sei denn, die in Frage stehende Funktion ist nicht wirklich rekursiv.
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(mit Ai,j € {0,--- ,n},i # j : T; = T;) diese endliche Menge. Dann konnen wir die poly-
morphe Funktionsdefinition von recFunc in zwei Schritten in ein System von n monomorphen
Funktionen umwandeln, die sich gegenseitig aufrufen (engl.: mutual recursive functions):

1. Bilde F(t[To/al, - ,t[T,/a]) (als Konstruktorwert). F' enthélt alle relevanten Instanzen
von t und ist vom Typ F(T'[Tol,--- ,T[T,]).

2. Firallei € {0,--- ,n}: ersetze die rekursiven Aufrufe so, daf sie sich auf die zugehorigen
Komponenten in F' beziehen; d.h alle Aufrufe f[T] in F.i (mit 7" = T}) werden durch
F.j ersetzt.

Nach dem zweiten Schritt enthélt ¢ garantiert keine Referenzen mehr auf recFunc. Diese
Garantie ist moglich, da wir polymorphe Funktionen nicht als Funktionsargumente erlauben
(pradikativer Kalkiil!) und alle Typapplikationen, in die recFunc involviert war, durch korre-
spondierende Komponenten von F' ersetzt haben.

Samtliche Instanzen von recFunc, die bei der Berechnung von recFunc|[T]| entstehen kénnen,
finden sich jetzt als Komponenten im Konstruktor F' wieder. Die einzelnen Funktionen erhalten
durch die Position im Konstruktor gewissermafen einen eindeutigen Namen — der Konstruktor
F simuliert in diesem Zusammenhang also einen Namensraum.

Offenbar ist die Funktion

fRek = M F(T[T], -+ T[T,]).F(t{To/al, - [T, /a])

vom Typ

F(T[To], -, T[T,]) — F(T[Tol, - -, T[Tn])

und wir kénnen fix auf sie anwenden, um das rekursive Gleichungssystem schrittweise auszu-
rechnen.

Das Ergebnis der Anwendung von recFunc auf den Typ T" gewinnt man durch Projektion auf
die Komponente j, die initial durch Instanziieren mit 7" konstruiert wurde:

recFunc = (fix frer).J

Es fehlt ein Verfahren zur Bestimmung der Aufrufspur von f[7']. Ein einfaches Verfahren, das
allerdings nicht immer terminiert, startet mit einer Menge von Typen A, die anfdnglich nur
den Typ T enthélt. Dann wird f mit 7" instanziiert und es werden parallel alle moglichen
Rechenpfade verfolgt (man geht also z.B. in einem if-Term sowohl in den else-, als auch den
then-Zweig) und es werden die Typen zu A hinzugefiigt, die im Rahmen eines rekursiven Auf-
rufs an f ibergeben werden. Das Prozedere wird fiir alle Typen, die neu zu A hinzugekommen
sind wiederholt, bis A nicht weiter wichst.

Es lassen sich leicht Beispiele finden, in denen dieses Verfahren nicht terminiert. In einer sol-
chen Situation wiirde der partielle Auswerter natiirlich ebenfalls nicht terminieren und wir
verlieren eine zentrale Eigenschaft von System FG%. Als einziger Ausweg bleibt, das Verfahren
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so zu erweitern, daf unendliche Expansionen automatisch erkannt werden, um dann zur Uber-
setzung der in Frage stehenden Funktion auf eine Ubersetzungsstrategie ohne Typelimination
umzuschalten — als Konsequenz wiirde man natiirlich an Laufzeiteffizienz einbiiffen.

Typerhaltung unter Reduktion und Fortschritt der Reduktion bleiben von der Erweiterung
jedoch unberiihrt, genauso wie die Entscheidbarkeit der Typisierbarkeit eines Terms.

In Haskell und MetaOCaml lassen sich Sprachen mit rekursiven Funktionen prinzipiell einfa-
cher integrieren. Da alle AST-Knoten denselben Typ haben, ist keine polymorphe Rekursion
erforderlich und es kann grundsétzlich durch Typelimination iibersetzt werden. Probleme er-
geben sich aber im Zusammenhang mit der partiellen Auswertung, weil man genau wie bei
System Fif‘l darauf achten mufs, daft der partielle Auswerter terminiert. In MetaOCaml liegen
entsprechende Vorkehrungen allein in der Verantwortung des Programmierers. Im Zweifelsfall
mufl man auf die partielle Auswertung von rekursiven Aufrufen verzichten — in System Fg}
ist sie jedoch ein Muf, wenn man durch Typelimination {ibersetzen will.

4.5 Interpreter fiir Sprachen mit komplexen Typsystemen - Sy-
stem F7's

Programmiersprachen, die wir bisher in System Fffl integriert haben, zeichneten sich alle
durch ein sehr einfaches Typsystem aus.

Was ist aber, wenn man Sprachen integrieren will, die ein strengeres, oder sogar méchtigeres
Typsystem aufweisen, als es von System Fff2 vorgeben ist? Dann reichen die Moglichkeiten von
System Ffj}Q unter Umsténden nicht aus, da die Typlevel-Sprache nicht berechnungsuniversell
ist.

Zum Beispiel fehlt es an einer brauchbaren Mdoglichkeit, die Aquivalenz von Typen explizit
testen zu kénnen. Eine entsprechende Operation liefse sich zwar mit Typecase implementieren,
ware jedoch extrem aufwendig und nur schwer erweiterbar.

FEin weiteres Manko ist, dafs Typfunktionen bis jetzt nicht rekursiv definiert sein diirfen. Die
einzige Moglichkeit zur Rekursion besteht in der Ausnutzung von Typecase, aber am Beispiel
von rekursiven Interpretern haben wir bereits gesehen, daf sich nicht alle Funktionen durch
strukturelle Induktion iiber den Aufbau des AST ausdriicken lassen.

Wir erweitern daher System Ffj}Q zu einer vollwertigen zweistufigen Sprache System Fffg, (siehe
Abbildung 4.9), die auf beiden Stufen berechnungsuniversell ist. Spater, in der praktischen
Anwendung von System F(%, werden wir sehen, dak eine entsprechende Ausdrucksstirke
erforderlich ist, um zum Beispiel Sprachen, die polymorphe Rekursion unterstiitzen, integrieren

zu konnen.

Es ist klar, dak mit dem so erweiterten Kalkiil eine weitere Eigenschaft von System F3%
verloren geht. Durch die Einfithrung des Fixpunktkombinators fiir Typen kann nicht mehr
garantiert werden, daf ~» terminiert und folglich kann man nicht mehr in allen Féllen ent-
scheiden, ob ein Term typsicher ist.

Fortschritt und Typerhaltung unter Reduktion werden aber auch von System Fffg, erfullt.
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Abbildung 4.9: Erweiterung der Typsprache von System Fffl zu einer berechnungsuniversellen
Sprache.

4.6 Die System F-Sprachhierarchie

Mit System F%, System F(%) und System Fg; haben wir eine Hierarchie von Sprachen vorge-
stellt, die beziiglich der Einbettung von Programmiersprachen unterschiedliche Eigenschaften

aufweisen. In dieser Sektion wollen wir unsere Erkenntnisse kurz zusammenfassen.

System F.} eignet sich zur Einbettung von einfachen Sprachen ohne Rekursion und mit
Typsystemen, die sich allein durch strukturelle Induktion {iber den Termaufbau realisieren
lassen. Trotz dieser Einschrankungen gibt es insbesondere im Hinblick auf Programmbiblio-
theken zahlreiche Anwendungen fiir System Ffﬁ.

Es gibt viele Beispiele von Programmbibliotheken, die man auch als DSL verstehen kann.
Exemplarisch seien Matrix-Bibliotheken, Bibliotheken aus dem Bereich der Bildverarbeitung
und algorithmische Skelette [34, 17, 94] genannt. Jede dieser Bibliotheken stellt einen Satz
von Funktionen zur Verfiigung, die auf den Objekten ihrer domain (also Matrizen und Vekto-
ren, Bilddaten und Feldern) operieren und meist konnen diese Funktionen auch verschachtelt
angewendet werden.

Der Ubersetzer hat in der Regel kein Wissen iiber die Struktur dieser Daten und kennt die
Semantik der Bibliotheksfunktionen nicht. Folglich kann er bestimmte doménenspezifische
Optimierungen nicht durchfithren und sie miissen manuell vom Programmierer beriicksichtigt
werden.

Wie wir in Abschnitt 4.3 skizziert haben, kann man in System FGY geeignete Optimierungs-
phasen fiir eingebettete Sprachen zum Ubersetzer hinzufiigen. Dazu muf man die zur Optimie-
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rung notwendige Information im AST, also auf der Ebene des Typsystems, sichtbar machen.

Hier liegen aber auch die Grenzen der Optimierung. Die im AST enthaltenen Werte kann man
zur Ubersetzungszeit nimlich nicht einsehen. Speichert man etwa Vektoren als Werte vom
Typ Vec3(int,int,int) im AST, kann man zur Ubersetzungszeit nicht feststellen, ob dessen
Komponenten aus lauter Nullen bestehen.

Es lassen sich also nur solche Optimierungen realisieren, fiir die die im AST enthaltene Struk-
turinformation ausreicht. Da Optimierungen im Typsystem realisiert werden miissen, ergeben
sich zusatzliche Beschrankungen, da die Typsprache von System Fffl mangels Fixpunktkombi-
nator nicht berechnungsuniversell ist. Optimierungsalgorithmen miissen sich wie Typsysteme
auch allein durch Induktion iiber die Termstruktur von Termen implementieren lassen.

System F3% hat gegeniiber System F und System F(; jedoch den entscheidenden Vorteil,
dak die Typisierbarkeit entscheidbar ist und der partielle Auswerter terminiert. In der Praxis
bedeutet das, daft ein Ubersetzer terminiert.

Mit System Fif‘Q wird die Beschrankung auf nicht-rekursive Sprachen aufgehoben, so dafs sich
eine grofsere Klasse von Sprachen integrieren léfit. Allerdings miissen Typsystem und Optimie-
rungen sich auch hier allein durch strukturelle Induktion {iber den Termaufbau beschreiben
lassen und es kann nicht mehr garantiert werden, dafs der partielle Auswerter terminiert.
Bei der konkreten Implementierung eines System Fi‘j‘z—Ubersetzers muft man daher geeignete
Vorkehrungen treffen.

Erst mit System Ffj‘fg hat man auf der Typebene eine berechnungsuniverselle Sprache zur
Hand. Dadurch lassen sich auch komplexere Typsysteme und Optimierungen realisieren, man
verliert jedoch die Entscheidbarkeit der Typisierung.

Es empfiehlt sich zur Integration einer DSL mdglichst auf die kleinste Sprache in der System
F5A_Hierarchie zuriickzugreifen. Denkbar wire z.B. einen Ubersetzer so zu konzipieren, daf
man die Sprachmerkmale von System F{% und System F'; explizit durch Optionen an den
Ubersetzer freischalten muf.

4.7 Verwandte Arbeiten:

Einbettung von DSLs in funktionalen Programmiersprachen

Die Einbettung von doménenspezifischen Sprachen in funktionale Sprachen ist besonders po-
pulér, weil diese mit ihren hochentwickelten Typsystemen und einer flexiblen Syntax eine
kostengiinstige Integration versprechen [73]. Beispiele fiir eingebettete DSLs finden sich z.B.
in den Bereichen Parsing [110, 76, 130|, pretty printing |75], Grafik [46, 43|, Musik [72], Ro-
botik [134], grafische Benutzeroberfldchen [38], Datenbanken [100] und dem Hardware-Design
[15, 109, 129].

Fiir die iiberwiegende Zahl dieser Beispiele wurde jedoch nicht wie in Abschnitt 4.2.2 am
Beispiel von Haskell gezeigt, ein Interpreter realisiert, der die einzubettende Sprache als Zei-
chenkette iibernimmt. Das Vorgehen entspricht vielmehr dem, was wir am Beispiel der Inte-
gration von V in System Ffj}l gezeigt haben: Die doméanenspezifische Sprache ergibt sich aus
der Kombination von Funktionen der Hostsprache, wobei die Ausfiihrung einer Funktion zu
einem AST-Knoten fiihrt. Wie in System F(% versucht man moglichst viele ungiiltige Terme
mit dem Typsystem der Hostsprache herauszufiltern.

Genau hier liegt das Problem der meisten Ansétze mit standardisierten Sprachen. Der AST
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wird durch einen algebraischen Datentyp dargestellt und Funktionen, die einen AST erweitern
oder manipulieren, akzeptieren grundsétzlich jeden Wert dieses Typs, unabhéngig davon, mit
welchem Konstruktor er erzeugt wurde. Gerade bei der Integration von DSLs ist man aber
héufig daran interessiert, Funktionen auf ausgesuchte Konstruktoren zu beschrinken. Eine
gangige Technik hierzu ist der Einsatz von phantom types [101]. Das sind algebraische Da-
tentypen, bei denen ein oder mehr Typparameter auf der rechten Seite der Typdefinitionen
keine Verwendung finden. Der eigentliche Verwendungszweck dient dem Informationstransport
wihrend der Ubersetzungszeit (Abbildung 4.10 verdeutlicht das Prinzip).

data Unsafe = S String | B Bool data Safe a = S String | B Bool
class Gen a where class Gen a where
{- Der Argumenttyp wird {- Der Argumenttyp wandert in das
ignoriert -} Phantomtyp-Argument -}
gen :: a -> Unsafe gen :: a -> Safe a
instance (Show a) => Gen [a] where instance (Show a) => Gen [a] where
gen v = S (show v) gen v = S (show v)
instance Gen Bool where instance GenConst Bool where
gen b =B b gen b =B Db

{- Die folgende Typannotation schrankt
die Funktion mydnd auf den Typ

{- mydnd ist vom Typ -} ’Safe Bool’ ein. -}
myAnd :: Unsafe -> Unsafe myAnd :: Safe Bool -> Safe Bool
-> Unsafe -> Safe Bool

myAnd (B v1) (B v2) = gen (vl && v2) myAnd (B v1) (B v2) = gen (vl && v2)
{- Ausfihren von ’test’ wverursacht {- Ubersetzen von ’test’ ergibt einen

einen Laufzeitfehler. -} Typfehler, da gen 7’1’ :: Safe a
test = (gen ’1’’) ‘myAnd‘ (gen >’27%) nicht zum Typ  Safe Bool  paft.

=J

test = (gen ’1’’) ‘myAnd‘¢ (gen °2”°)

Abbildung 4.10: Einschréinkung der Funktion myAnd auf bestimmte Konstrukorwerte mit Hilfe
von phantom types. Wird die Funktion test im linken Haskell-Code-Fragment aufgerufen, so
kommt es zu einem Laufzeitfehler, da die Funktion myAdd keinen Behandlungsfall fiir mit dem
Konstruktor S generierte Werte bereithélt. Die rechte Seite der Abbildung zeigt den Einsatz
von phantom types: Die iiberladene Funktion gen initialisiert den Phantom-Typparameter so,
daf man ihm den Typ des gespeicherten Werts entnehmen kann. Ein mit gen True erzeugter
Wert hat dann den Typ Safe Bool. Durch die explizite Vorgabe des Funktionstyps von myAnd,
wird der Definitionsbereich dieser Funktion entsprechend eingeschrinkt und die Funktion test
wird vom Typechecker als fehlerhaft zuriickgewiesen.

Wie Hallgren in [63] zeigt, kann man Instanzdefinitionen einer Typklasse in Haskell als Pré-
dikate iiber Typen, oder (im Fall von Multiparameter-Typklassen), als Relationen zwischen
Typen auffassen und so einfache logische Programme allein auf der Typebene (unter Ausnut-
zung des Typecheckers) ausfithren lassen.
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Thiemann demonstriert in [164] am Beispiel einer eingebetteten DSL zur Generation von
XHTML, dak phantom types in Kombination mit dieser Type-Level-Sprache die Integration
von DSLs mit komplexem Typsystem erlauben.

In [163] kommt er jedoch zu dem Schlufs, daft der dabei entstehende Programmcode schwer
lesbar und wartbar ist. Als einen Grund fiihrt er den Paradigmenwechsel vom funktionalen
Paradigma (Haskell) zum logischen Paradigma (Typebene) an. Als Ausweg schligt er vor, zur
Typiiberpriifung von eingebetteten DSLs auf das von ihm, Gasbichler, Neubauer und Sperber
entwickelte funktional-logische Uberladen (engl.: functional logic overloading) zuriickzugreifen
[122]. Bei dieser Technik kann Uberladung durch ein Termersetzungssystem gesteuert werden,
welches auf der Ebene des Typsystems codiert wird — Typklassen {ibernehmen dann die Rolle
von Typfunktionen.

Das Termersetzungssystem wird als funktional-logisches Programm ausgefiihrt, wobei man
fiir jede Typfunktion eine eigene Reduktionsstrategie vorgeben kann (z.B. kann man vereinba-
ren, daf jeweils die im Quelltext zuerst vereinbarte Reduktionsregel oder aber die am besten
passende Reduktionsregel greift). Im Vergleich zum pattern matching mit Typecase ist man
damit zwar nicht flexibler, kann Programme auf der Typebene in manchen Fallen aber lesbarer
formulieren, da man die jeweilige Strategie nicht explizit codieren mufs.

Die Terminierung des Termersetzungsystems ist nicht garantiert, woraus folgt, daf die Typi-
sierbarkeit eines Terms nicht mehr entscheidbar ist. In unserem Modell geht die Entscheid-
barkeit der Typisierung erst mit System Fffg, verloren. Viele DSLs lassen sich jedoch bereits
in System F3* oder in System F(,%, codieren, womit die Entscheidbarkeit der Typisierung er-
halten bleibt. Im Falle von System Ff,‘,} kann jedoch nicht garantiert werden, dafs der partielle
Auswerter terminiert.

System Fi’j‘g, ist sowohl auf der Typ-, als auch auf der Termebene eine rein funktionale Sprache,
was sicherlich ein Vorteil ist. Dariiber hinaus hat das Programmieren mit Typtermen in System
Fi‘j‘l einen expliziteren Charakter, da der Programmierer Typberechnungen direkt anstofsen
kann. In Haskell hingegen werden Typberechnungen wihrend der Inferenz von Typinformation
angestofen und erscheinen dem Programmierer daher implizit, was das Aufspiiren von Fehlern
u.U. schwieriger gestaltet.

Template Haskell [151] ist eine Erweiterung von Haskell zu einer zweistufigen Sprache. Im
Unterschied zu den gerade besprochenen Spracherweiterungen, ist aber keine der Stufen ins
Typsystem eingegossen. Ahnlich wie in MetaOCaml kann der Programmierer die Auswertung
von Programmcode durch spezielle Quotierungen zuriickstellen. Das Ergebnis von quotier-
tem Code ist jedoch kein Bytecode, sondern der AST des Codes, den man mit ganz normalen
Haskell-Funktionen manipulieren kann. Programmcode, der mit dem splice-Operator markiert
ist, wird zur Compilezeit ausgefiihrt. Dabei kann es sich um beliebigen Haskell-Code handeln,
der z.B. auch Ein-/Ausgabe-Operationen durchfithren darf. Das Ergebnis der Programmaus-
flihrung mufs ein giiltiger AST sein, der dann durch unparsing in Haskell-Quellcode zuriick-
transformiert wird und an die Stelle des splice- Aufrufs geschrieben wird. Der splice-Operator
ist daher eine Mischung aus dem run- und dem escape-Operator in MetaOCaml.

DSL-Code wird durch Quotieren wihrend der Ubersetzungszeit zuginglich und kann mit nor-
malen Haskell-Funktionen bearbeitet werden. Zur Typiiberpriifung muff man daher nicht auf
komplizierte Typfunktionen zuriickgreifen, sondern kann direkt auf dem AST operieren. Der
freie Zugriff auf den AST der DSL erméglicht dartiber hinaus die Einbettung von doménen-
spezifischen Optimierungen. Seefried, Chakravarty und Keller demonstrieren diese Technik in
[149].
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4.8 Weiterfuhrende Literatur

Die Einbettung von Sprachen durch strukturelle Typanalyse ist ein neues Feld, zu dem es
bisher keine Literatur gibt. Auf Literatur zu verwandten Arbeiten haben wir im vorangegangen
Abschnitt bereits hingewiesen.

Die Idee der partiellen Auswertung von Interpretern geht wahrscheinlich zuriick auf Futamura
[51]. Jones gibt in [86] viele Empfehlungen, die dabei helfen sollen, einen Interpreter so zu
implementieren, daf ein partieller Auswerter einen Grofsteil des Interpretationsaufwandes (z.B.
cases analysis) ibernimmt. Glenstrup und Jones stellen in [56] einen Algorithmus zur Binding-
Time-Analyse vor, der garantiert terminiert und demonstrieren seine Anwendung an diversen
Interpretern.

Bereits Lisp bringt mit Quoting, Unquoting und der Funktion eval alle Eigenschaften einer
Multi-Stage Sprache mit [41], allerdings diirfen Quotes im Verlgeich zu MetaOCaml nicht
verschachtelt werden. Ein in Scheme (einem Lisp-Derivat) implementierter staged interpreter
findet sich z.B. bei Abelson, Sussman und Sussman [6].

Die Konzepte von MetaOCaml, sowie ein theoretisches Modell fiir Multi-Stage Programmier-
sprachen und Anwendungsbeispiele, findet man in der Dissertation von Taha [159].

Czarnecki, O’Donnel, Striegnitz und Taha vergleichen in [40] die Sprachen Template Haskell,
MetaOCaml und C++ beziiglich ihrer Eigenschaften und Méglichkeiten zur Spracheinbettung.
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Kapitel 5

C++ Template-Metaprogrammierung

Inkarnation von System F(’; in Ct+

Programmiersprachen mit Unterstiitzung zur strukturellen Typanalyse sind rar und werden
vornehmlich als Zwischensprache eingesetzt, in die eine Hochsprache tibersetzt wird, um an-
schliefsend typgesteuerte Optimierungen vorzunehmen (zum Beispiel werden Varianten von
MML als Zwischensprache des FLINT /ML- [150] und des TIL/ML-Compilers [162, 117] einge-
setzt).

FEine der wenigen Programmiersprachem des mainstream, die es erlaubt mit struktureller Ty-
panalyse zu experimentieren, ist C++ . Dies scheint im ersten Moment erstaunlich, da sich
weder im CH++ -Standard noch in etablierten Lehrbiichern zu C++ entsprechende Hin-
weise finden. Beim Design von C++ hatte man die entsprechenden Programmiertechniken
(Template-Metaprogrammierung) auch gar nicht im Auge. Sie wurden vielmehr rein zufillig
entdeckt [167, 166].

In diesem Kapitel wollen wir die Briicke zwischen Theorie zur Praxis schlagen und zeigen, wie
sich diverse Sprachkonzepte von System Ffj’*3 in C++ abbilden lassen.

In den ersten beiden Abschnitten werden wir die fiir uns zentralen Eigenschaften von CH++
kurz vorstellen. Aus Platzgriinden miissen wir uns dabei auf das Wesentliche beschranken. Dem
im Umgang mit C++ unerfahrenen Leser wird daher dringend die Lektiire von einfithrender
Literatur empfohlen (z.B. [158, 116] als generelle Einfithrung oder [168, 156] zur Vertiefung
von C++ -Templates).

Im dritten Abschnitt wird anhand von Beispielen gezeigt, wie sich Konzepte aus System Fjs
in C++ simulieren lassen, welche Unterschiede es gibt und wo man Kompromisse eingehen
mufl. Abschliefend werden wir die Programmierung mit struktureller Typanalyse in C++
kritisch bewerten.

5.1 TUberladung in C++

C++ erlaubt das Uberladen von Funktionen und Methoden. Das heift, ein Funktions- oder
Methodenbezeichner kann mehreren Definitionen zugeordnet sein. Voraussetzung ist, daf sich
die einzelnen Definitionen im Typ und/oder der Zahl der Argumente unterscheiden.

Betrachten wir ein einfaches Beispiel:

109
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int f(int x,int y) { return x + y; %}
double f(double x) { return -x; T

Im obigen Codefragment wurden zwei Definitionen zum Funktionsbezeichner f vereinbart. Die
erste Version erwartet als Argument zwei Werte vom Typ int und liefert einen int-Wert als
Ergebnis zuriick. Die zweite Version erwartet und generiert einen Wert vom Typ double.

Die Zuordnung eines Funktionsaufrufs zu einer Funktionsdefinition (man spricht vom Auflésen
von Uberladung) trifft der Ct++ -Ubersetzer allein auf Grundlage der Argumenttypen. Das
Uberladen von Funktionen, die sich nur im Ergebnistyp unterscheiden, ist nicht erlaubt.

Diese Einschriankung ist sinnvoll, denn wiirde man das Hinzunehmen der Funktionsdefinition
int f(double x) erlauben, kdnnte man in der Anweisung

cout << f(3) << endl;

nicht entscheiden, auf welche Definition von f Bezug genommen wird (int f(double) oder
double f(double)).

Neben der Uberladung von Funktionen, erlaubt C++ das Uberladen von Operatoren. Dazu
gehoren z.B. arithmetische- , boolesche- und shift-Operatoren, aber auch der Vergleichs- und
der Sequenzoperator (Komma-Operator).

Operatoriiberladung wird intern auf Funktionsiiberladung zuriickgefiihrt, indem jedem Opera-
torsymbol ein spezielles Funktionssymbol zugeordnet wird. Zum Beispiel heifst die zum Addi-
tionsoperator gehérende Funktion operator+. Das Uberladen eines Operators entspricht dann
dem Uberladen der zugehérigen Funktion.

Tatséchlich sind infix-, prefix- und postfix-Operatoren in C++ nur syntaktischer Zucker, denn
intern werden alle Operatorapplikationen auf Funktionsaufrufe abgebildet. So entsteht zum
Beispiel aus dem Term

a+bx*xcx*xd
der Term
operator+(a, operator*(operator*(b,c),d))

Die zugehérige Abbildung ist eindeutig, da Operatorprizedenzen und Assoziativitdten im C++
-Standard fest vorgegeben sind.

Weitere Moglichkeiten zur Uberladung ergeben sich im Zusammenhang mit Klassen und Ob-
jekten. Durch das Uberladen spezieller Methoden kann man z.B. festlegen, wie ein Objekt auf
die Anwendung des Indizieroperators (operator[]) reagieren soll, so daf es sich dem Pro-
grammierer z.B. wie ein Datenfeld darstellt. Durch Uberladen der Klammeroperator-Methode
(Funktionsmethode, operator()) kann sich ein Objekt wie eine Funktion verhalten. Uberlidt
man den Zuweisungsoperator (operator=), kann man auf die Zuweisung von Werten an ein
Objekt reagieren, und um festzulegen, daf sich ein Objekt verhalten kann, als hétte es einen
anderen Typ, kann man spezielle Konvertierungsoperatoren iiberladen.

Die Anwendung eines Operators auf ein Objekt wird intern auf einen Methodenaufruf abge-
bildet. Abbildung 5.1 zeigt als Beispiel die Klasse 0v1, in der alle oben genannten Operatoren



5.1. UBERLADUNG IN C++ 111

#include <string>

class 0Ovl {
std::string sv;
public:

// Indizieroperatoren
int operator[] (int i) ;
int operator[] (std::string s);
// Funktionssimulationsoperatoren
int operator() (int a,int b);
std::string operator() (double x,int z,std::string s);
// Zuweisungsoperator
0v1l& operator=(std::string s) {
SV = s;
return *this;
}
// Konvertierungsoperator
operator std::string() { return sv; }

+;
int main() {
0Ovl o;
std::string s;
ol2]; // o.operator[](2)
o[*’Hello’’]; // o.operator[](*’Hello”’)
0(3,4); // o.operator()(3,4)
0(2.34,4, *World’); // o.operator()(2.34, 4, World”)
o=""Test’’; // o.operator=("Test”’)
s = o; // s.operator=(o.string())
}

Abbildung 5.1: Beispiel zur Operatoriiberladung durch Definition geeigneter Methoden.

iiberladen wurden. Die Abbildung auf einen Methodenaufruf haben wir jeweils im Kommentar
hinter den jeweiligen Operatoraufrufen vermerkt.

Der Aufruf von Konvertierungsoperatoren erfolgt implizit; d.h. man kann ihn im Gegensatz
zu den anderen Operatoraufrufen nicht direkt aus dem Quelltext ablesen. Um die Zuweisung
eines Objekts vom Typ 0vl an eine Zeichenkette s zu erméglichen, mufs entweder ein passen-
der Zuweisungsoperator in der string-Klasse definiert sein, oder die Klasse 0vl stellt einen
Konvertierungsoperator bereit, der ein 0v1-Objekt in ein string-Objekt konvertiert. In un-
serem Beispiel trifft die zweite Bedingung zu und der Ubersetzer erginzt automatisch einen
Aufruf des Konvertierungsoperators operator std::string!.

Das Auflésen von Uberladung ist in C++ ein sehr komplexer Vorgang, da man bei der Suche

nach einer passenden Funktionsdefinition auf eingebaute und benutzerdefinierte Konvertierun-
gen Riicksicht nehmen muf. Der Einfachheit halber, lassen wir Konvertierungen im Rest der

'Ein Ergebnistyp muf fiir Konvertierungsoperatoren nicht angegeben werden, da er sich direkt aus dem
Operatornamen ergibt.
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Arbeit weitgehend aufler acht.

Bei den meisten C++ -Ubersetzern ist das Auflssen von Uberladung ein rein syntaktischer
Vorgang?: In einem Vorverarbeitungsschritt werden Funktionen und Methoden so umbenannt,
dafs sich ihr Typ in ihrem Namen wiederspiegelt (z.B. konnte der Funktionsbezeichner f in
der Definition double f(int) in f_int__double umbenannt werden). Funktions- und Metho-
denaufrufe werden entsprechend umbenannt, so dafs es am Ende nur noch eindeutige Bezeich-
nernamen gibt. Den Umbenennungsprozeft nennt man name mangling und er ist leider kein
Teil des C++ -Standards, was den Austausch von C++ -Bibliotheken erschwert.

Fiir uns ist wichtig, daf Uberladung in C++ , wie in System Fff}l ein Ubersetzungszeitme-
chanismus ist.

5.2 Ct+ -Templates

5.2.1 Klassentemplates

C++ -Templates wurden primér zur effizienten Programmierung mit generischen Datentypen
entwickelt. Zur Motivation betrachten wir eine einfache Stackklasse:

class intStack {
public:
int* theStack;
int stackSize;
int t;

intStack( int s ) { theStack = new int[s]; t=0; stackSize=s; }

~intStack() { delete [] theStack; }
bool isEmpty() { return t==0; }

int top() { return theStack[t-1]; 3}
int pop() { return theStack[- -t]; }

intStack& push(const int& e){ theStack[t++] = e;
return *this;
}
s

intStack ist ein abstrakter Datentyp (eine Klasse) zur Modellierung von Stapelspeichern
(engl. stacks), auf denen Werte vom Typ int abgelegt werden.

Der eigentliche Stack wird durch das Datenfeld theStack reprasentiert; die Stackspitze t ist
ein Index in dieses Feld und in stackSize ist die Kapazitdt des Stacks, also die Zahl der
Elemente, die auf dem Stack insgesamt abgelegt werden konnen, hinterlegt.

Der Konstruktor iibernimmt die Stackkapazitét, reserviert entsprechend Speicher fiir das Da-
tenfeld und initialisiert den Stackzeiger auf Null. Im Destruktor (“intStack) wird der vom
Datenfeld belegte Speicher wieder freigegeben.

Die Stack-Funktionalitidt verbirgt sich in den Methoden isEmpty, top, push und pop. Mit
isEmpty kann gepriift werden, ob ein Stack leer ist. top erlaubt die Abfrage des obersten

2Der C++ -Standard selbst macht keine Vorgaben zur Implementierung von Uberladung.
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Stack-Elementes, ohne dieses zu l6schen. push legt ein neues Objekt auf dem Stack ab und
gibt eine Referenz auf den Stack als Ergebnis zuriick und schliefslich dient die Methode pop
dem Lesen und gleichzeitigen Entfernen des obersten Stackelements.

Stacks zur Aufnahme von Werten eines anderen Typs lassen sich dhnlich implementieren.
Entsprechende Klassen lassen sich leicht aus intStack ableiten, indem man in der Klassen-
definition iiberall dort, wo sich ein Typ auf den Elementtyp bezieht, den neuen Typ einsetzt.
Eine doppelte Codierung der Stackfunktionalitdt bedeutet aber einen Verstoft gegen das Ab-
straktionsprinzip.

Dieser Situation sind wir bereits bei der Motivation von System F begegnet (siche Seite 39).
Um redundanten Code zu vermeiden, hatten wir die Funktion twice, die eine Funktion zweimal
auf ein Argument anwendet, mit einem Typparameter versehen:

twice = At x Af o — a )z a.f(f(x))

C++ erlaubt einen &hnlichen Mechanismus fiir Klassen, Methoden und Funktionen. Klassen-
definitionen koénnen iiber einen oder mehrere Typen parametrisiert werden, wobei die Typ-
parameter in einer speziellen Template-Deklarationsliste der Klassendeklaration vorangestellt
werden. Innerhalb der Klassendeklaration diirfen Typparameter dann tiberall dort eingesetzt
werden, wo normalerweise ein C++ -Datentyp erwartet wird.

template <typename T>
class Stack {
public:

T* theStack;

int stackSize;

int t;

Stack( int s ) { theStack = new T[s]; t=0; stackSize=s; }

~Stack () { delete [] theStack; }
bool isEmpty() { return t==0; }

T top() { return theStack[t-1]; }
T pop() { return theStack[- -t]; }

Stack<T>& push(const T& e){ theStack[t++] = e;
return *this;

}

Abbildung 5.2: Generischer Stack in C++ .

Abbildung 5.2 zeigt eine generische Version der Stackklasse. In der template-Deklaration wird
der Typparameter T eingefiihrt. Im Deklarationsteil taucht er an allen jenen Stellen auf, wo
in der Klasse intStack der Elementtyp genannt wurde.

Stack ist jedoch kein Datentyp! Klassentemplates sind vielmehr Schablonen (engl.: Templates)
zur Erzeugung von Typen.

Einen konkreten Typ (eine Instanz) gewinnt man, indem man hinter dem Namen des Klassen-
template fiir jeden Typparameter ein Typargument angibt, wobei die Liste der Typparameter
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vom Klammerpaar < und > umschlossen sein mufs. Zum Beispiel generiert Stack<int> einen
Stacktyp zur Aufnahme von int-Werten:

Stack<int> intStack(10);
intStack.push(10);
intStack.push(20);

Trifft der C++ -Ubersetzer auf die Instanziierung Stack<int>, so wird das Stack-Template
expandiert; d.h. es wird ein neuer Klassentyp generiert, indem der Typparameter T an den
Typ int gebunden wird, und im Rumpf der Template-Klasse Stack alle Vorkommen von T
durch int ersetzt werden. Ahnlich dem name mangling bei der Auflésung von Uberladung,
werden der Name der neu entstandenen Klasse, sowie die Namen ihrer Konstruktoren und
Destruktoren geéndert und der restliche Quelltext entsprechend angepafst.

Abbildung 5.3 zeigt, wie das Ergebnis der Template-Expansion von Stack aussehen kénnte.

class _int__Stack {
public:
int* theStack;
int stackSize;
int t;

_int__Stack( int s ) { theStack = new int[s]; t=0 ; stackSize=s; }

bool isEmpty () { return t==0; }
int top() { return theStack[t-1]; }
int pop() { return theStack[- -t]; }

_int__Stack& push(const int& e){ theStack[t++] = e;
return *this;
}
};
/).
_int__Stack intStack(10);
intStack.push( 10 );
intStack.push( 20 );

Abbildung 5.3: Durch Template-Expansion entstandene Stack-Klasse. Der Klassenname wird
vom Ubersetzer automatisch gewéhlt und der Quelltext entsprechend angepafit.

Nach der Expansion wird die neu entstandene Klasse auf Typkonsistenz hin untersucht — dabei
kann es unter Umsténden zu weiteren Template-Expansionen kommen.

Der C++ -Standard fordert im wesentlichen die syntaktische Korrektheit von Templates.
Ein Test von Template-Code auf Typsicherheit ist nicht vorgeschrieben. Es ist auch nicht
garantiert, daf jede mogliche Instanz eines Template zu typsicherem Code fiihrt (im Vergleich
z.B. zu System F oder konkreten Programmiersprachen wie PIZZA [128|, Haskell oder ML).
Im Template-Code kénnen implizit Bedingungen an die Typparameter verborgen sein. Das
Erkennen dieser Bedingungen ist nicht immer einfach und erfordert ein wenig Erfahrung im
Umgang mit C++ . Zum Beispiel impliziert das Stack-Template, dak der Typ T, mit dem der
Stack expandiert wird, einen default-Konstruktor aufweisen muf. Ansonsten kann das Feld
theStack ndmlich nicht via new T[s] initialisiert werden. Da die Methoden pop und top ihre
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Funktionsergebnisse per value zuriickgeben, muft T dariiber hinaus einen Kopierkonstruktor
bereitstellen.

Wir wollen noch ein Beispiel betrachten, bei dem die Bedingungen an ein Typargument etwas
offensichtlicher sind und zeigen, was man tun kann, wenn eine Bedingung fiir ein bestimmtes
Typargument nicht erfillt ist.

Angenommen, man méchte zwei Stacks miteinander vergleichen. Dann kénnte man z.B. die
folgende Methode zum Klassentemplate Stack hinzunehmen:

bool Stack<T>::cmpStack(const Stack<T>& other) {
int p = t;
if (t '= other.t) return false;
else {
while ( -p >=0) {
if (! (theStack[p] == other.theStack[p]))
return false;

}

return true;

Zwei Stacks sind ungleich, wenn sie unterschiedlich viele Elemente speichern. Speichern sie
gleichviele Elemente, so sind zwei Stacks genau dann gleich, wenn an entsprechenden Stack-
positionen identische Elementwerte abgelegt sind. Da der Vergleich durch Anwenden von
operator==vollzogen wird, kann diese Methode nur dann angewendet werden, wenn das Stack-
template mit einem Typ instanziiert wurde, fiir den eine passende Uberladung von operator==
zur Verfiigung steht.

Diese Bedingung kommt aber erst dann zum tragen, wenn die Methode cmpStack verwendet
wird. Betrachten wir dazu das Codebeispiel aus Abbildung 5.4.

Fiir den Typ intVec ist der Vergleichsoperator nicht definiert. Dennoch kann das um cmpStack
erweiterte Stacktemplate mit intVec instanziiert werden, ohne daf es zu einem Typfehler
kommt. Nicht-virtuelle und statische Methoden werden namlich erst dann expandiert, wenn
deren Definition gebraucht wird (sie also aufgerufen werden). Dieses Konzept heiflt verzogerte
Expansion (engl.: lazy instantiation - siehe [168, Seite 143]).

Verzogerte Expansion gewahrt einen grofiziigigeren Umgang mit den impliziten Randbedin-
gungen an einen Typparameter, da die Einhaltung einer Bedingung, die fiir einen bestimmten
Anwendungsfall bedeutungslos ist, nicht erzwungen wird. C++ -Templates sind dadurch zwar
flexibler einsetzbar, jedoch hat dieses Konzept auch Nachteile.

Kommt es in Folge einer Template-Expansion zu einem Typfehler, so bezieht sich die Feh-
lermeldung auf den Quelltext des zugehorigen Templates - im obigen Beispiel wird sie einen
Verweis auf die Programmzeile enthalten, in der der fehlende

operator==:intVecxintVec—bool

aufgerufen wird.

Um die Fehlermeldung zu verstehen, muf der Programmierer sich mit der Implementierung
der Stack-Klasse auseinandersetzen. In Bezug auf Komponenten und Bibliotheken ist das
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class intVec {
public:
int x1; int x2 ; int x3;
intVec(int _x1=0, int _x2=0, int _x3=0) {
x1=_x1 ; x2=_x2 ; x3=_x3;
}
};

Stack<intVec> a(10); a.push( intVec(1,2,3) );
Stack<intVec> b(10); b.push( intVec(1,2,3) )

E)

// ... bts hier okay!
if (a.cmpStack(b)) // <-- Typfehler!
cout << ”’Yes.” << endl; // operator==(intVec,intVec)
// nicht definiert.

Abbildung 5.4: Verzogerte Template-Expansion erlaubt das Arbeiten mit Datentypen, die nur
partiell typsicher sind. Aber nur solange sich die Verwendung auf typsicheren Programmcode
beschrénkt.

natiirlich absolut kontraproduktiv - man will ja von deren Implementierung profitieren und
sie nicht im Detail verstehen miissen.

Ist ein Template fiir eine bestimmte Typargument-Kombination nicht benutzbar, so bietet
C++  grundsétzlich zwei Auswege. Gehen wir exemplarisch davon aus, dafs ein generischer
Typ C von einem Typparameter abhéngt und die Instanziierung mit A zu einem Typfehler
fiihrt. Um C mit A verwendbar zu machen kénnte man:

1. nachtriglich dafiir sorgen, daf alle Randbedingungen erfiillt sind (d.h. man miifste die
Implementierung von A ggf. anpassen und/oder fehlende Funktionen, Operatoren oder
Datentypen zur Verfiigung stellen); oder

2. das Klassentemplate spezialisieren; d.h. man ordnet der Instanz C<A> eine spezielle Klas-
sendefinition mit einer gednderten Semantik zu.

Ubertragen auf unser Stack-Beispiel stellt man also entweder eine geeignete Uberladung von
operator== bereit, oder man definiert eine Spezialisierung des Stack-Templates, die eine an-
gepafste Version der cmpStack-Methode bereithélt (siehe Abbildung 5.5).

Abgesehen von der modifizierten cmpStack Methode, entspricht diese Klasse exakt dem, was
der Ubersetzer automatisch aus der Klasse Stack generiert hitte?.

Trifft der Ubersetzer jetzt auf die Instanz Stack<intVec>, so wird nicht das allgemeine Klas-
sentemplate

template <class T>
class Stack {...}

3Es sei erwihnt, daf der C++ -Standard in dieser Situation auch das gezielte Spezialisieren der Methode
cmpStack erlaubt.
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template <>
class Stack<intVec> {
public:
intVec* theStack;
int stackSize;
int t;

Stack( int size ) { theStack = new intVec[size]; t=0;
stackSize=size; }
bool isEmpty () { return t==0; }
intVec top() { return theStack[t-1]; }
intVec pop() { return theStack[- -t];}
Stack& push(const intVec& e){ theStack[t++] = e;
return *this;
}
bool cmpStack(const Stack& other) {
int p = t;
if (t != other.t) return false;
else { while ( -p >= 0 ) {
if (!((theStack[p].x1l == other.theStack[p].x1) &&
(theStack[p] .x2 == other.theStack[p].x2) &&
(theStack[p] .x3 == other.theStack[p].x3)) )
return false;

}
return true;
}
};

Abbildung 5.5: Fiir den Typ intVec spezialisiertes Klassentemplate Stack. Der Vergleich
zweier Vektoren erfolgt jetzt komponentenweise. Fiir den eingebauten Typ int ist der Ver-
gleichsoperator vordefiniert.

(das auch Mutter-Template genannt wird), sondern das spezialisierte Klassentemplate

template <> class Stack<intVec>

{...}

expandiert.

Spezialisierte Klassentemplates miissen in keinerlei Beziehung zueinander stehen. Sie diirfen
sich sowohl hinsichtlich ihrer Schnittstelle, als auch hinsichtlich ihrer Implementierung voll-
stdndig voneinander unterscheiden. Das einzige, was ihnen gemein ist, ist der Kopf im Typterm
(hier: Stack).

Die Moglichkeiten zur Spezialisierung von Templates sind sehr ausgepragt und méchtig. Der
Programmierer kann Templates ndmlich auch partiell spezialisieren:
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// Mutter-Template:
template <typename T1,typename T2> class Foo { 1};
// class Foo<T1,T2> { ... }; /* 0 */

//Spezialisierungen:
template <>
class Foo<int,double> { }; /* 1 %/

template <typename T1>
class Foo<Stack<int>,T1> {}; /* 2 x/

template <typename T1>
class Foo<T1,Stack<int> > { }; /x 3 x/

Bei der Spezialisierung eines Klassentemplates befindet sich hinter dem Schliisselwort class
ein Typterm, dessen Kopf dem zu spezialisierenden Template entspricht (hier Foo) und alle in
der template-Deklaration eingefiihrten Typvariablen enthalten darf. Diesen Typterm nennt
man Muster (engl. pattern).

Um nicht weiter zwischen Mutter-Template und Spezialisierung unterscheiden zu miissen, tun
wir im Folgenden so, als ob Mutter-Templates auch in folgender Form angegeben werden
diirften:

// Kein \Cpp{} !
template <typename T1,typename T2> class Foo<T1,T2> { };

Das erlaubt uns die einfachere Anschauung, dafs jede Klassentemplate-Deklaration aus einer
Deklaration von Typvariablen (template), einem Muster (Foo<T1,T2>) und einem Klassen-
korper ({...};) besteht.

Um einem variablenfreien Typterm (also einem Typ) eine Klassentemplate-Deklaration zu-
zuordnen, geht der C++ -Ubersetzer so vor, dak er zuniichst alle diejenigen Template Spe-
zialisierungen heraussucht, deren Muster sich mit dem konkreten Typterm unifizieren lassen
(pattern matching).

Fiihrt das pattern matching zu mehreren Losungen, so wird versucht, die ,speziellste” Deklara-
tion zu identifizieren. Ist das nicht moglich, kommt es zu einem Doppeldeutigkeitsfehler (engl.
ambiguity error).

Zur Bestimmung der speziellsten Deklaration definiert der C++ -Standard eine Halbordnung
iiber den Typtermen (den Mustern der Klassentemplates), die im wesentlichen der Matchord-
nung, die wir auf Seite 27 fiir Terme eingefiihrt haben, entspricht.

Zum Beispiel bezieht sich der Typ Foo<Stack<int>, int> auf die zweite Spezialisierung, denn
mit der Substitution

subst = {T1 — Stack<int>}

gilt: Foo<T1,T2> < Foo<Stack<int>,T2>.

Fiir den Typ Foo<Stack<int>,Stack<int> > kommen sowohl das Muster des Muttertem-
plates, als auch die Muster Foo<Stack<int>,T1> und Foo<T1,Stack<int> > in Frage. Die
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letzgenannten Muster sind spezieller als das Muttertemplate, denn es gilt jeweils mit subst =
{T1 +— Stack<int>}:

Foo<T1,Stack<int> > < Foo<Stack<int>,Stack<int> >
Foo<Stack<int>,T1> < Foo<Stack<int>,Stack<int> >
Wegen
Foo<Stack<int>,T1> = Foo<T1,Stack<int> >

&8t sich jedoch kein allgemeinstes Muster bestimmen und es kommt zu einem Doppeldeutig-
keitsfehler.

5.2.2 Funktions- und Methodentemplates

Wie Klassentemplates, werden Funktions- und Methodentemplates durch die Deklaration
von Typparametern eingeleitet, die in der sich anschliefsenden Funktions-/Methodendefinition
iiberall dort eingesetzt werden kénnen, wo normalerweise ein C++ -Datentyp erwartet wird.

Eine generische Funktion zur Ausgabe eines beliebigen Stacks auf den Bildschirm koénnte z.B.
durch folgendes Funktionstemplate implementiert werden:

template <class T>
void printStack(const Stack<T>& stack) {
for (int i=0 ; i<stack.stackSize ; ++i)
std::cout << stack.theStack[i] << std::endl;

Ein Funktionstemplate ist keine C++ -Funktion: Es ist zum Beispiel nicht moglich die Adresse
eines Funktionstemplates zu berechnen. Aus Benutzersicht verhélt es sich jedoch wie eine
gewohnliche C++ -Funktion, da es mit geeigneten Argumenten ganz normal aufgerufen werden
kann:

Stack<double> doubleStack(10);
Stack<int> intStack(10);

printStack(doubleStack) ;
printStack(intStack);

Der C++ -Ubersetzer versucht die Argumenttypen des Funktionsaufrufs mit den Argument-
typen des Funktionstemplates zu unifizieren. Ist das moglich, kann man aus dem Unifikator
sofort auf die Typen schliefsen, mit denen das Funktionstemplate instanziiert werden muf. Das
Funktionstemplate wird expandiert, wobei eine neue Funktionsdefinition entsteht, der mittels
name mangling ein eindeutiger Name zugeordnet wird.

Folglich beziehen sich die Aufrufe von printStack im obigen Beispiel auf unterschiedlichen
Programmcode. Im ersten Fall wird das printStack-Template mit dem Typ double instanzi-
iert, im zweiten mit dem Typ int.
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Analog zu Klassentemplates findet eine Typiiberpriifung von Funktionstemplates erst nach
der Template-Expansion statt und auch Funktionstemplates konnen implizite Bedingungen
an Typargumente enthalten.

Die Definition von Methodentemplates verlauft analog zu der Definition von Funktionstem-
plates.

5.2.3 C++ -Templates im Vergleich zu System F und System Fff‘l

Ein selbst bei Experten weit verbreitetes Mifverstdndnis ist die Gleichsetzung von C++ -
Templates mit parametrischer Polymorphie, so wie wir sie fiir System F beschrieben haben
und wie sie z.B. auch von Cardelli und Wegner in [30] beschrieben wird.

Der C++ -Template-Mechanismus ist jedoch orthogonal zu parametrischer Polymorphie. In
System F ist polymorphen Funktionen ein Typ zugeordnet und das Typsystem garantiert, daf
jede Typapplikation zu einer typsicheren Funktion fiihrt. Wie wir gesehen haben, gilt das fiir
C++ -Templates im Allgemeinen nicht.

Parametrisch-polymorphe Funktionen sind in System F wirklich universell, jede Instanz wird
aus ein und demselben Stiick Quelltext gewonnen und fiithrt bei homogener Ubersetzungsstra-
tegie zu einem Stiick Objektcode.

Es gibt aber auch Varianten von System F bei denen man die Zahl der giiltigen Typargu-
mente eingrenzen kann (man spricht dann von beschrénkter parametrischer Polymorphie bzw.
bounded polymorphism).

Zum Beispiel definiert System F_. [28], eine um Subtyping erweiterte Variante von System
F, eine Halbordnung <: iiber Typen und man kann fordern, dafs der Typ eines Funktions-
argumentes bzgl. <: kleiner sein mufs als eine bestimmte Obergrenze. Diese Einschrinkung
wird dann im Funktionstyp sichtbar (z.B. Va <: T.int, falls nur Argumente mit Typ <: T
akzeptiert werden).

Ahnlich kann man in Haskell verlangen, daf ein Typargument einer bestimmten Typklasse
angehoren mufs [62], was sich ebenfalls im Typ einer Funktion niederschligt (z.B. beschreibt
Eq a=> a -> a eine polymorphe Funktion, die nur fiir Typen instanziiert werden kann, die
Mitglied der Typklasse Eq sind).

In beiden Fillen sind die Bedingungen an ein Typargument expliziter Bestandteil des Typs
der polymorphen Funktion und miissen nicht mithsam aus dem Quelltext inferiert werden. Es
geniigt also, die Interface-Spezifikation einer Funktion oder eines Datentyps zu kennen, um zu
priifen, ob eine Instanz zu typsicherem Programmcode fiihrt.

Parametrische Polymorphie (ob beschrénkt oder nicht), ist immer mit der Garantie verbun-
den, daf der Programmierer ausschlieflich typsichere Instanzen generieren kann (diese Eigen-
schaft bildet schlieflich auch den Schliissel fiir eine separate Ubersetzung von generischem
Programmcode).

C++ -Templates erfiillen diese Bedingung nicht! Das C++ -Typsystem kennt keine polymor-
phen Typen. Ein Template scheint zwar polymorph, hat aber keinen Typ und wird auch keiner
Typiiberpriifung unterzogen. Templates sind Makros, deren Expansion zu neuen Typen, Funk-
tionen oder Methoden fiihrt. Im Vergleich zu klassischen Makros bleibt es jedoch nicht bei
einer rein textuellen Ersetzung, da expandierte Templates vom Typechecker tiberpriift werden.

Bedingungen an ein Typargument sind implizit im Programmcode eines Templates verborgen.
Da Templates keinen Typ besitzen, werden eventuelle Fehler erst nach der Expansion des Tem-



5.3. C++ UND SYSTEM Ffj‘j‘g, 121

plates erkannt. Der Template-Code muf daher zur Ubersetzungszeit als Quelltext vorliegen,
was eine separate Ubersetzung von Templates ausschlieft?.

Vergleichen wir abschliefend mit System F3%. In System F3* kénnen polymorphe Funk-

tionen durch Einsatz von Typecase auf ganz bestimmte Typen eingeschriankt werden. Im
Gegensatz zu System F . ist es jedoch nicht moglich, allein anhand des Typs einer polymor-
phen Funktion zu entscheiden, welche Typargumente erlaubt sind. Wie wir am Beispiel der
Uberladung gesehen haben, wird eine Einschrinkung vielmehr dadurch erreicht, daf man fiir
unerwiinschte Argumenttypen ,unbrauchbare” Instanzen generiert. Sofern eine polymorphe
Funktion allein durch Typecase eingeschrinkt wird, ist eine separate Ubersetzung moglich,
sofern das Typprogramm zur Realisierung der Beschrinkung vorliegt. Die Ubersetzung von
iiberladenen Funktionen, also polymorphen Funktionen, die in Abhéngigkeit von der Struktur
des Typarguments definiert sind, ist nicht moglich.

5.3 Cf+ und System F;

Wir wollen jetzt zeigen, daf es in C++ zu nahezu jedem System F('3-Konstrukt ein Gegen-
stiick gibt und sich C++ daher hervorragend als Modellsprache eignet, um Sprachintegration
durch strukturelle Typanalyse einem Praxistest zu unterziehen.

5.3.1 Uberladung - Zwittergestalt von C++ -Funktionen

Uberladung ist in  Ct+ und System Fg/ &hnlich realisiert. In System Fj% miissen wir
flir eine iiberladene Funktion zwei Funktionen zur Verfiigung stellen. Die erste beruht auf
Typecase und berechnet den Typ einer Funktion in Abhéngigkeit vom Typ des Arguments
und schriankt die Funktion auf giiltige Argumenttypen ein. Die zweite generiert, ausgehend
vom Argumenttyp, mit Hilfe von typecase die passende Funktion.

Betrachtet man iiberladene C++ -Funktionen, so &t sich eine &hnliche Zweiteilung beobach-
ten, allerdings sind die einzelnen Funktionen syntaktisch nicht voneinander getrennt. Nehmen
wir zum Beispiel die iiberladene Funktion f°:

int f(int x,int y) { return x + y; }
double f(double x) { return -x; }

Der Ergebnistyp von f héngt von den Argumenttypen ab. Lassen wir Konvertierungen aufier
acht, konnen wir den Zusammenhang zwischen Argument- und Ergebnistyp mit einer System
F}%-Funktion beschreiben:

fr:=Ad :: xMatch § with int x int = +r[int X int]
double = —r[double]
else FATL

4Prinzipiell sieht der C++ -Standard zwar vor, daR Template-Deklarationen als export, also in einer anderen
Ubersetzungseinheit befindlich, vereinbart werden kénnen, jedoch ist zur Zeit kein Ubersetzer verfiigbar, der
hierfiir Unterstiitzung bietet.

SWir konzentrieren uns hier auf solche C++ -Funktionen, die nur aus einem return-Statement bestehen,
da sich diese direkt in System FLSU‘A‘l darstellen lassen.
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Diese Funktion nennen wir die zu £ gehorige Typfunktion. Dabei sind +1 und —r die zu
den eingebauten Operatoren operator+ und operator- gehdrenden Typfunktionen und der
Typ FAIL symbolisiert einen Typfehler.

Wird nun f durch Hinzunahme eines Funktionstemplates, etwa

template <typename B,typename C>
B £f(B x1,B x2,C3 x3) { return x1 + x2 * x3; }

iiberladen, bedeutet dies die implizite Erweiterung von fr zu:

fr:= Ad:: xMatch § with int X int = +g[int X int]
double = —r[double]
axaxf = spltrlaxal x ]
else FAIL

Neben der Typberechnung legt eine C++ -Funktionsdefinition eine Wertberechnung fest. Auch
diese ist abhingig von den Argumenttypen. In System F{; kann man f als Funktion darstel-
len, die einen Typ als Eingabe erwartet, und eine Funktion als Ergebnis zuriickliefert. Diese
Funktion nennen wir die zu f gehorende Codeselektionsfunktion:

fy:=Ad ::xmatch & (Ay : x.fp[y]) with
int X int = +y[int X int]
double = —y[int X int]
axaxf = lx:axaxf.
sy [+l x of X f](+v]a x o] 2.0 2.1, 2.2)

Die Funktionen +v, xy und —y sind die Codeselektionsoperationen fiir die in C++ eingebauten
Operatoren operator+, operator* und operator-.

Man kann sich die Arbeit des C++ -Ubersetzers nun so vorstellen, da$ er fiir jeden Funkti-
onsbezeichner eine Codeselektions- und eine Typfunktion generiert und sdmtliche Funktions-
aufrufe wie Uberladungsapplikationen behandelt:

int a,b;

f(a,b) = fy|a,b]

Dain C++, wie in System Fi‘j‘l, durch Typelimination {ibersetzt wird, muft die Typapplikation
zur Ubersetzungszeit ausgewertet werden.

5.3.2 Konstruktortypen

Mit Hilfe von Klassentemplates konnen Konstruktortypen simuliert werden. Nullstellige Kon-
struktoren entsprechen dabei normalen Klassendefinitionen wihrend sich n-stellige Konstruk-
toren als Klassentemplates mit n-Typparametern darstellen lassen. Konstruktorwerte entspre-
chen Objekten, wobei die Werte der Konstruktorkomponenten als Datenelemente des Objekts
dargestellt werden. Klassentemplates, die System Ffffl-Konstruktoren reprasentieren, halten
daher zu jedem Typparameter ein passendes Datenelement bereit.

Mit dieser Analogie lassen sich z.B. Polytyplisten in C++ durch die in Abbildung 5.6 gezeigten
Datentypen darstellen.
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struct N {}; // Leere Liste
template <typename H,typename T>
struct C {
// C++ Konstruktor
C(const H& _h,const T& _t) : h(_h),t(_t) {}
H h; // Kopfelement
T t; // Restliste
};

Abbildung 5.6: Datentypen zur Darstellung von Polytyplisten in C++ .

Anmerkung 5.1. Klassen konnen in C++ auch iiber das Schliisselwort struct vereinbart
werden. Im Vergleich zu Klassen, die mit class definiert wurden, sind hier alle Elemente der
Klasse per Vorgabe als public vereinbart, was uns im weiteren Verlauf ein wenig Schreibarbeit
spart. O

Instanzen des Klassentemplates C speichern das Kopfelement einer Polytypliste im Datenfeld h
und die Restliste im Datenfeld t. Polytyplisten (also Objekte einer Instanz von C) kénnen tiber
einen Konstruktor erstellt werden, der Kopfelement und Restliste als Argumente erwartet.

Eine Polytypliste, die einen Wert vom Typ int und einen Wert vom Typ bool speichert hat
in C++ den Typ

C < int,C < bool,N > >

Im Vergleich zu System Ffflwerden beim Typnamen spitze Klammern, anstelle von Runden
Klammern eingesetzt. Weitere Unterschiede ergeben sich bei der Beschreibung von Werten.
In C++ ist C(3,C(true,N)) kein giiltiger Term, da C kein giiltiger Datentyp, sondern ein
Template ist, das zunéchst instanziiert werden mufl. Dariiberhinaus ist auch N kein giiltiger
Wert, sondern ein Typ. Korrekt ist in C++ der folgende Term:

C < int,C < bool,N > > (3,C < bool,N > (true,N()))

Bevor ein Wert vom Typ C<int,C<bool,N> > erstellt werden kann, muf das Klassentemplate
C instanziiert werden — dazu kommt die uns schon bekannte Notation mit spitzen Template-
Klammern zum Einsatz. Das Erzeugen des Werts selbst 1duft iiber den Aufruf des Konstruktors

der jeweiligen Klassen©.

Im direkten Vergleich mit System F3*verhélt sich das Template C wie die System FG-
Funktion cons, die wir auf Seite 51 bereits eingefiihrt hatten:

cons = Aa s x. AS = x Az ey @ B.C(x,y)

Unter Einsatz von cons sieht die Konstruktion des Werts C(3,C(true,N)) der C++ -Variante
sehr dhnlich:

cons[int][C(bool,N)] 3 cons[bool][N] true N

SFiir die Klasse N erzeugt der C++ -Ubersetzer automatisch einen default-Konstruktor.
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Im wesentlichen wurden Template-Klammern durch Typapplikationsklammern ersetzt. Man
kann aber auch die einfachere System F(,;-Schreibweise C(3,C(true,N)) in C++ ermdglichen,
indem man nachfolgendes Funktionstemplate bereitstellt:

template <typename H,typename T>

C<H,T> cons(const H& h,const T& t) {
return C<H,T>(h,t);

X

Durch Aufruf von cons kann der gewiinschte Konstruktorwert nun auch in C++ ohne explizite
Typannotationen erzeugt werden:

cons(3, cons(true,N()))

Ein Verzicht auf Typannotationen ist moglich, da der C++ -Ubersetzer die Typparameter im
Zuge der Auflésung von Uberladung und der Funktionstemplate-Expansion automatisch an
die konkreten Argumenttypen bindet.

Das erzeugte Objekt ist ein temporires Objekt, dessen Lebenszyklus mit der Auswertung
des Ausdrucks endet, innerhalb dessen es erzeugt wurde. Will man ein mit cons erzeugtes
Objekt persistent speichern (z.B. in einer Variablen), so kommt man nicht umhin, seinen Typ
anzugeben:

Cons<int,Cons<double,NIL> > var = cons(2, cons(2.56, NIL() ) );

Das macht insbesondere lange Polytyplisten sehr unhandlich.

In System Fif‘l stellt sich das Problem natiirlich nicht, da es zum einen keinen globalen Speicher
gibt, und in let-Ausdriicken der Typ einer let-Variablen durch den zugehdrigen Ausdruck
bestimmt wird:

let | = C(4,C(true,N))

Die Typregel T-Let (siche Seite 47) weist der Variablen [ den Typ C(int,C(bool,N)) zu.

Neben Listen werden wir im néchsten Abschnitt die Darstellung von natiirlichen Zahlen durch
geschachtelte Konstruktoren bendtigen. Sei S ein einstelliger Konstruktor. Dann kénnen wir
die Null durch den Konstruktor N und Zahlen n > 0 durch n-fache Anwendung von S auf
N darstellen. Dann steht zum Beispiel S(N) fiir die Eins, S(S(N)) fiir die Zwei usw. S (fiir
successor — Nachfolger) und N kann man natiirlich wieder als Klasse bzw. Klassentemplate
realisieren, so daft der Typ N der Null, der Typ S<N> der Eins, der Typ S<S<N> > der Zwei
entspricht und so fort.

Im néchsten Abschnitt zeigen wir, wie man A-Abstraktion und Typapplikationen mit Hilfe
von Ct++ -Templates simulieren kann, um so mit Zahlen in dieser Darstellung zu rechnen.

5.3.3 Typabhingige Typen in C++

Wie in System F,, gibt es in C++ das Konzept dquivalenter Typen. In einfachsten Fall
konnen {iber typedef Definitionen Aliase fiir einen bestehenden Typ vereinbart werden. Zum
Beispiel fiihrt die Deklaration
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typedef Stack<int> intStackType;

den neuen Typnamen intStackType als alternativen Namen fiir den Typ Stack<int> ein und
es gilt:

instStackType = Stack < int >

Im Zusammenhang mit Klassentemplates erwichst aus typedef-Deklarationen ein ausdrucks-
starker Mechanismus, der den Typfunktionen in System F,, gleichkommt. Typaliasdefinitio-
nen diirfen ndmlich auch im Sichtbarkeitsbereich von Klassen und Klassentemplates eingesetzt
werden:

template <class T>
struct PlusOne {

typedef S<T> RET;
+;

Der Typalias P1lusOne ist abhéngig vom Typ-Parameter T.

Das Klassentemplate PlusOne kann man unter verschiedenen Blickwinkeln betrachten. Unter
der gebrauchlichsten Sichtweise, der nahezu alle C++ -Biicher folgen, ist PlusOne ein gene-
rischer Datentyp. Man kann PlusOne aber auch als Funktion auffassen, die ein Typargument
iibernimmt und als Ergebnis einen Verbundtyp mit dem Feld RET liefert. Nimmt man diesen
Standpunkt ein, so nennt man das Klassentemplate PlusOne eine Template-Metafunktion.

Diese Interpretation von PlusOne wird vielleicht etwas klarer, wenn man sich eine dquivalente
Funktion in System F(} anschaut:

PlusOne := A« :: *.S(a)

PlusOne iibernimmt einen Typ als Argument und umschliefst dieses mit dem Konstruktor S.
Sofern wir eine giiltige Zahl (in der Darstellung mit N und S) an PlusOne iibergeben, macht
die Funktion genau das, was ihr Name verheiftt: Das Argument wird um Eins erhoht.

Der System F}*-Term PlusOne [S(N)] entspricht in C++ dem Term

PlusOne<S<N> >::RET

Die dufteren spitzen Klammern in C++ entsprechen den eckigen Klammern der Typapplikation
in System Fi‘j‘l. Ansonsten sind die syntaktischen Unterschiede eher marginal. Lediglich der
Zugriff auf den Ergebniswert verlduft verschiedenartig. In System Fg% wird er unmittelbar
von der Funktion zuriickgeliefert, in C++ muf man mit dem Scope-Operator :: explizit auf
den Feldwert von RET zugreifen.

Es lassen sich auch komplexere Typfunktionen realisieren. Betrachten wir dazu eine System
F3/s-Funktion zur Addition zweier Zahlen:

Add := fix AaddRec :: * = *x.Aq :: *.
Match a with N X « = «
S(a) x B = S(addRec|a x f])
else = FAIL
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Add := A¢ :: x.Typecase 0 of
default: Aa: .«

X Aa o x. A/ i %,
AB i x AB %
let doAdd = Typecase « of
N: Avy:xoy
S: Aa:xAd :*x= %
Ay %.8(a/[7])
in doAdd[f]

Abbildung 5.7: Skizze einer auf Typecase basierenden Funktion zur Addition. Der Ubersicht
halber gehen wir in diesem Beispiel davon aus, daft let-Ausriicke auch fiir Typen und Typ-
funktionen moglich sind.

Der im else-Fall zuriickgegebene Wert FAIL moge wieder einen Typfehler auslosen. Die Funk-
tion Add ist rekursiv definiert und nutzt pattern matching zur Analyse des Funktionsarguments.
Wir setzen hier bewuftt den Fixpunktkombinator ein, um die Rekursion explizit sichtbar zu
machen. Add kénnte natiirlich auch in System Ffj}l unter alleiniger Verwendung von Typecase
implementiert werden (siehe Abbildung 5.7).

Das pattern matching fiir Typen kann in C++ {iber Template-Spezialisierung erreicht werden.
Zur Umsetzung von rekursiven Funktionen bedarf es im Vergleich zu System Fffg, jedoch kei-
nes Fixpunktkombinators, da eine Funktion (ein Klassentemplate) direkt iiber seinen Namen
angesprochen werden kann:

template <class X,class Y> /* 0 */
struct Add;

template <class X> /¥ 1 %/
struct Add<N, X> { typedef N RET; 1};

template <class X,class Y> /* 2 */
struct Add<S<X>, Y> { typedef S< typename Add<X,Y>::RET > RET; };

Das Muttertemplate entspricht dem else-Fall der System F('3-Funktion. Sollte Add im ersten
Argument mit einem Typ aufgerufen werden, der nicht ausschliefslich aus S und N aufgebaut
ist, so miifite das Muttertemplate instanziiert werden. Da dieses aber nur deklariert und nicht
definiert ist, kommt es zu einem Typfehler”.

Die erste Template-Spezialisierung entspricht dem ersten Behandlungsfall des Match-Terms
im System F(’3-Term. Wird Null zu einem Wert X addiert, so ist das Ergebnis X. Die zweite
Spezialisierung deckt den Fall ab, daft eine Zahl grofer Null zu einer Zahl Y addiert werden
soll. Im Vergleich zu System F3* konnen wir beim rekursiven Aufruf die Funktion Add direkt
ansprechen, um an das Ergebnis der Funktionsapplikation zu gelangen muf jedoch wieder der
scope-Operator eingesetzt werden, um den Feldwert von RET zu erfragen.

Das vorangestellte Schliisselwort typename gilt dem C++ -Ubersetzer als Hinweis, daf es

"Man kénnte durch Hinzunahme von weiteren Mustern auch das zweite Argument entsprechend einschrin-
ken, um so ein gewisses Mafs an ,, T'ypsicherheit” zu erreichen
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sich bei RET um einen Typ handelt. Obwohl vom Standard vorgeschrieben, akzeptieren viele
Ubersetzer, wenn man es auslidft. Im Sinne einer kiirzeren und iibersichtlicheren Schreibweise
werden auch wir dem manchmal folgen.

Der CH++ -Template-Mechanismus iibernimmt z.T. die Aufgaben des partiellen Auswerters
T, den wir als integralen Bestandteil von System Ffj\g verstehen: Template-Instanziierungen
entsprechen der #-Reduktion von Typapplikationen in System Fif‘l und werden zur Uberset-
zungszeit vollzogen.

Zum Beispiel ,reduziert” der C++ -Ubersetzer den Ausdruck Add<S<S<N> >,S<N> >::RET wie
folgt zu S<S<S<N> > >:

Add < S<S<N>>S<N>>:RET
2, S< Add<S<N>S<N>>:RET >
2, S<S< Add <N,S <N >:RET >>
L Ss<s<S<N>>>

Mit —2 ist gemeint, daff der Ubersetzer seine Arbeit unter Expansion der zweiten Template-
Spezialisierung fortsetzt. Ohne daf man auf den Typalias RET zugreift, passiert allerdings gar
nichts. Dann greift das Prinzip der verzogerten Template-Expansion und da der Wert von RET
nicht angesprochen wird, wird auch keine Normalform zu diesem Typalias bestimmt.

Die Strategie des pattern matching ist in beiden Sprachen unterschiedlich. In System Ffﬁ
werden Muster nacheinander gepriift und es wird immer das erste Muster ausgewéhlt, das
zum untersuchten Term paft. In C++ hingegen wird das Muster gewihlt, welches hinsichtlich
der Matchordnung am speziellsten ist — die Reihenfolge der Muster im Quelltext ist fiir das
Ergebnis bedeutungslos.

Wir wollen den Unterschied an einem Beispiel verdeutlichen (sieche Abbildung 5.8).

In System F3% wird der Term Foo[ S(S(N)) 1 zu S(N) reduziert, da der zweite Behandlungs-
fall des Match-Terms greift und o an S(N) gebunden wird.

In C++ erhélt man ein anderes Ergebnis. Hier fiihrt die Reduktion von Foo<Succ<Succ<Null>
> >::RET zum Typ Null. Zunéchst passen die Muster der zweiten und dritten Spezialisierung
mit

subst = {X +— 8 < Null >}

bzw.

subst = {X — Null}

Die dritte Spezialisierung ist jedoch spezieller als die erste, denn beziiglich der Matchordnung
(siehe Seite 27) gilt:

S<X> d8<S<X>>

Der gegeniiber System Fg flexiblere Mechanismus hat insbesondere den Vorteil, daf Funk-
tionen leichter um neue Fille erweitert werden kénnen. Insbesondere miissen Template-Spe-
zialisierungen nicht in derselben Quelltextdatei definiert sein, wie das Muttertemplate. Auch
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System F>A
Foo := Aa :: xMatch o with N = N
S(a) = «
5(8(a)) = «

template <class T> struct Foo; /* 0 */ Cit

template <>

struct Foo<N> { /* 1 %/
typedef N RET;

+;

template <class X> /* 2 */
struct Foo<S<X> > {

typedef X RET;

+;

template <class X> /* 3 */
struct Foo<S<S<X> > > {

typedef X RET;

+;

Abbildung 5.8: Funktion Foo in System Fj (oben) und als C++ -Typfunktion (unten).

wenn keine separate Ubersetzung von Templates moglich ist, bietet sich doch die Moglichkeit,
Bibliotheken z.B. iiber Header-Dateien einzubinden und extern zu erweitern ([33]).

Als abschlieflendes Beispiel stellen wir die Berechnung der Lénge einer Liste in Haskell, System
F3% und als Template-Metafunktion length gegeniiber (siche Abbildung 5.9).

5.3.4 Typabhangige Terme in C++

Es bringt uns natiirlich recht wenig, wenn wir die Ergebnisse von Typberechnungen nicht
zur Laufzeit-Ebene transportieren konnen. Was sollen wir zum Beispiel mit dem Umstand
anfangen, dafs Add<S<N>, N>::RET den Wert S<N> liefert? Wir kénnen diesen Wert weder
auf dem Bildschirm ausgeben, noch in eine Datei schreiben, geschweige denn, ihn an eine
Laufzeitfunktion ibergeben.

In System F3} kénnen wir das Problem recht einfach 16sen, da Wertfunktionen auch von
Typen abhangen konnen. Eine durch die Konstruktoren N und S représentierte Zahl 1afit sich
mit match recht einfach in einen int-Wert konvertieren:

eval := Ao :: xmatch v with N = 0
S(a) = 1+ evallq]

Der zu einer Zahl in Typdarstellung passende Wert ergibt sich gerade aus der Schachtelungstie-
fe des Konstruktorterms (Anmerkung: eine mit typecase realisierte Variante dieser Funktion
hatten wir bereits auf Seite 59 vorgestellt).
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class N {}; C++ data List a = N
| ¢ a (List a)

template <class H,class T>
struct C {};

template <class L> struct Length; length :: List a -> int

template <>
struct Length<N> { length N =0
typedef N RET;
s

template <class H,class T>
struct Length<C<H,T> > { length (C h t) = 1+(length t)
typedef typename
Add<EINS,
typename Length<T>::RET
>::RET RET;

System F54
length := AJ :: xMatch § with N = N

C(a, 8) = Add[S(N) x length[f] |

};

Abbildung 5.9: Vergleich: Berechnung der Léange einer Polytypliste in C++ (oben links) und
System Fg% (unten), sowie der Berechnung der Lénge einer Liste in Haskell (oben rechts).

In C++ konnen wir denselben Effekt erzielen, wenn wir Typfunktionen (Klassen und Klas-
sentemplates) mit statischen Methoden ausstatten. Das sind Methoden, die ohne ein Objekt
aufgerufen werden kénnen — eine Klasse {ibernimmt hier mehr oder weniger die Rolle eines
Namensraums.

template <class T>
struct Eval;

struct Eval<N> {
static int exec() { return O; }

};

Als Metafunktion betrachtet ist Eval eine einstellige Funktion, die im Feld exec einen Zei-
ger auf eine parameterlose C++ -Funktion zuriickgibt. Abfragen des Feldwertes von exec
(z.B. durch Eval<N>::exec) hat zur Folge, dak die Methode exec expandiert wird, d.h. es
wird Programmcode generiert und ein Funktionszeiger auf diesen Code als Feldwert von exec
zuriickgegeben. Insofern entspricht der Vorgang der Term-Typ-Applikation in System F.

Wird auf den zurtickgelieferten Funktionszeiger der Klammeroperator angewendet, so generiert
der CH++ -Ubersetzer Programmecode, der die soeben kreierte Funktion aufruft:
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(Eval<N>::exec) );

Sofern der Ubersetzer das inlining von Funktionen unterstiitzt, kann er alternativ auch den
Funktionsrumpf von Eval<Null>::exec an der Stelle des Funktionsaufrufs expandieren. Als
Effekt wiirde das Codefragment (Eval<Null>::exec) () unmittelbar durch die Konstante 0
ersetzt. Template-Expansion und inlining entsprechen dann der partiellen Auswertung mit 7°
in System Fif‘l.

Fiir C++ -Programmierer erscheint diese Art der Betrachtung im ersten Moment wahrschein-
lich ungewohnlich, da bereits die Schreibweise

(Eval<N>::exec) ()
von der gebrduchlichen Notation
Eval<N>: :exec()

abweicht.

Lakt man sich aber auf den Gedanken ein, daf Eval<Null>::exec zunichst eine Funktion
generiert und einen Zeiger auf diese als Ergebnis zuriickgibt, erscheint die erstere Schreibweise
angemessener.

Mit Hilfe von Template-Spezialisierung konnen wir jetzt auch typecase-Terme auf C++ ab-
bilden. Um Zahlen grofer Null auf dem Bildschirm ausgeben zu kénnen, spezialisieren wir das
Klassentemplate Eval; d.h. wir ergdnzen die Metafunktion Eval um einen Behandlungsfall fir
wZahlen”, die mit dem Konstruktor S erzeugt wurden:

template <class T>
struct Eval<S<T> > {
static inline int exec() {
return 1 + (Eval<T>::exec)();
}
}s

Wie zuvor, gibt die Funktion Eval im Feldnamen exec einen Zeiger auf eine parameterlose
C++ -Funktion zuriick. Das Funktionsergebnis ist jedoch abhéngig vom Typ, der an die Varia-
ble T gebunden wurde. Daher muft zunéachst Programmcode zur Berechnung des Wertes von
T generiert werden — der Ausdruck Eval<T>::exec liefert die Adresse einer entsprechenden
C++ -Funktion.

Betrachten wir an einem Beispiel, wie der C++ -Ubersetzer den Ausdruck
(Eval<S<S<N> > >::exec) ()

abarbeitet. Im ersten Schritt wird Programmcode fiir die Funktion exec generiert. Der Uber-
setzer instanziiert hierzu das Eval Klassentemplate und dessen exec Methode. Dabei entsteht
eine neue Klasse:
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struct Eval__1 { // Eval<S<S<l> > >
static int exec() {
return 1 + (Eval<S<N> >::exec)();
}
}s

Um die Klasse Eval__1 auf Typkonsistenz hin untersuchen zu kénnen, mufs der Riickgabe-
typ der vom Metaprogramm (Eval<S<N> >::exec) generierten Funktion vorliegen. Aufserdem
héngt der Programmcode fiir die exec-Methode vom Programmcode der exec-Methode der
Klasse Eval<S<N> > ab — der Programmcode fiir das Sprungziel fehlt jedoch noch. Der Uber-
setzer ist daher gezwungen, im néchsten Schritt den Template-Meta-Term Eval<S<N> >::exec
abzuarbeiten, was bedeutet, daft das Klassentemplate Eval und seine statische Methode exec
erneut expandiert werden miissen:

struct Eval__2 { // Eval<S<l> >
static int exec() {
return 1 + (Eval<N>::exec)();
¥
};

Aus denselben Griinden wie zuvor, mufs zunéchst der Aufruf der Metafunktion Eval<N>: :exec
abgearbeitet werden — abermals wird das Eval Klassentemplate expandiert; diesmal jedoch
aus dem Programmcode der ersten Spezialisierung:

struct Eval__3 { // Eval<l>
static int exec() {
return O;

}
};

Weder die Priifung auf Typkonsistenz, noch das Generieren von Programmcode fiir die Me-
thode exec bedarf in diesem Fall einer weiteren Template-Expansion.

Jetzt sind die Sprungziele in den Riimpfen der exec-Methoden der Klassen Eval__1 und
Eval__2 bekannt und deren Definition kann entsprechend angepafst werden:

struct Eval__1 { // Eval<S<S<l> > >
static int exec() {
return 1 + (Eval__2::exec)();
}
};

Der entstandene Programmcode ist frei von Typapplikationen und kann durch Typelimination
iibersetzt werden.

Abbildung 5.10 veranschaulicht den Vorgang nochmal grafisch, wobei wir im Sinne einer ein-
facheren Darstellung die folgenden Typaliasdefinitionen vorausgesetzt haben®.

8Im weiteren Verlauf gehen wir davon aus, daff entsprechende Definitionen fiir DREI, VIER, FUENF usw.
vereinbart wurden.
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constant folding

( Eval <2Vl >: : exec ) () QC,—>1+1+O— — 2
=
,,,,,,,,,,,,,,,,,,,, Bend 3
struct Eval __2 { : s ‘struct Eval __1 {
static int exec() { g . static int exec() {
return 1 + (Eval <EI NS>: : exec)())— —1° } ) return 1 +1 + 0 ;
g -k
=
, &
‘struct Eval __1 { 5 struct Eval __1 {
static int exec() { 3 . static int exec() {
return 1 + (Eval <Nul | >:: exec)())— —1°© } ) return 1 + 0 ;
R R It A
=
Y 2
‘struct Eval _ 0 { 5
. static int exec() { : 3
; return 0;) : —1©
) :
.
Abbildung 5.10: Generierung von Programmcode fiir (ZWEI: :exec) ()
typedef S<N> EINS;
typedef S<S<N> > ZWEI;

Die Auswertung von (Eval<ZWEI>::exec) () verlduft in vier Phasen. In der ersten Phase wer-
den die jeweiligen Klassentemplates expandiert (Schritte 1 bis 3). Die zweite und dritte Phase
verlaufen verzahnt. Zunédchst wird die Adresse der generierten Funktion (bzw. ihr Name) an die
Aufrufposition geschrieben. Zum Beispiel wird in Schritt 5 der Ausdruck Eval<Null>::exec
durch den Ausdruck Eval__0::exec ersetzt. Diesen kann der Ubersetzer durch Anwendung
von inlining direkt zu return 1+0 vereinfachen. In der vierten Phase wird der gerade gene-
rierte Code optimiert. In unserem Beispiel kann er zum Beispiel durch constant folding zu
einer einfachen Konstanten reduziert werden (Schritt 7).

Jetzt, wo wir in der Lage sind, Ergebnisse aus Typberechnungen fiir Laufzeitfunktionen zu-
génglich zu machen, kénnen wir das Ergebnis einer Meta-Addition auf die Standard-Ausga-

beeinheit schreiben:

cout << (Eval<Add<DREI, ZWEI>::RET>::exec) () << endl;

Der Ubersetzer muf hier zwei ineinandergeschachtelte Meta-Terme abarbeiten. Zuerst wird
das Ergebnis von Add<DREI,ZWEI>: :RET berechnet:
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Add < ZWEI,DRET >:: RET
— S8 < Add < EINS,DREI >:: RET >
— S8< 8< Add < NULL,DRETI >:: RET > >

—— S< S< DREI > > >
= FUENF

Damit wird der Ausdruck

(Eval<Add<DREI,ZWEI>: :RET>:exec) ()

zu
(Eval<FUENF>: :exec) ()

reduziert und der Ubersetzer muf den Feldwert exec bestimmen — das verliuft analog zu
Abbildung 5.10 und wir erhalten im Ergebnis:

cout << 5 <<endl;

Der Effekt entspricht einer einfachen, benutzerdefinierten Programmtransformation.

Typfunktionen als partial evaluator

Wir wollen nun ein Beispiel betrachten, bei dem die Strukturinformation allein nicht ausreicht,
um ein Problem zu l6sen.

Unsere Aufgabe sei, einen bestimmten Wert in einer Polytypliste zu suchen. Im Vergleich zur
Suche in einer monomorphen Liste miissen wir dabei aufpassen, daft wir zwei Elemente nur
dann miteinander vergleichen, wenn sie von identischem Typ sind.

Abbildung 5.11 zeigt die Implementierung einer entsprechenden Funktion in System Fffl. Die
Funktion elem bekommt das zu suchende Element in m und die Polytypliste in [ iibergeben.
Zunéachst wird die Liste einer case-Analyse unterzogen, so dafs wir Zugang zu Kopfelement
und Restliste erhalten, War die Liste leer, so konnte m nicht gefunden werden und es wird
false als Ergebnis zuriickgeliefert. Stimmen Kopfelementtyp und der Typ von m iiberein,
kann verglichen werden und es mufs ggf. mit der Suche in der Restliste fortgefahren werden.
Paft der Typ des Kopfelements nicht zu m, wird nur in der Restliste gesucht — das Kopfelement
bleibt unberiihrt.

Fiir eine Implementierung in C++ starten wir mit einem Metaprogramm, das die Aquivalenz
zweier Typen testet. Boolesche Werte stellen wir auf der Meta-Ebene durch die Typen TRUE
und FALSE dar:

class TRUE {};

class FALSE {};

template <class X,class Y>
struct Equiv { typedef FALSE RET; };

template <class X>
struct Equiv<X,X> { typedef TRUE RET; 1};
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elem:= AJ :: %.A\m : 0.
An o .
case [ : 1 of
(N )

(Cla, B) ; C(,y))

false
match a with
default = elem|m)[y)

5 = eqfz,m] || elen{m] [y

=
=

Abbildung 5.11: Suche nach einem Element n vom Typ § in einer Polytypliste [ vom Typ 7 in
System F3Y.

Die innere match-Anweisung des System F(,-Terms miissen wir auf eine separate Template-

Metafunktion abbilden, da wir keine explizite match-Anweisung zur Verfiigung haben und
diese durch Template-Spezialisierungen simulieren miissen.

template <class EQ,class M,class H>
struct cmpHead;

template <class M,class H>
struct cmpHead<FALSE,M,H> {
static bool exec(const M& m,const H& h) {
return false;
¥
};

template <class M,class H>
struct cmpHead<TRUE,M,H> {
static bool exec(const M& m,const H& h) {
return m==h;
}
}s

Die Metafunktion cmpHead generiert im Feld exec den fiir den Vergleich notwendigen Pro-
grammcode. Das erste Argument an cmpHead signalisiert, ob Kopfelement und gesuchtes Ele-
ment tibereinstimmen. Wenn ja (zweite Spezialisierung), so wird der Vergleich vollzogen, an-
sonsten wird false zuriickgegeben.

Abbildung 5.12 zeigt schlieklich die Implementierung der Suchfunktion in C++ . Ein Aqui-
valent zu case-Termen gibt es in C++ leider nicht. Allerdings ist die Projektion in C++
komfortabler, da Konstruktorkomponenten nicht {iber Indizes, sondern iiber Feldnamen ange-
sprochen werden kénnen.

Betrachten wir nun folgendes Programmfragment:
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template <class M,class L>
class Elem;

template <class M>
class Elem<M,N> {
static
bool exec(const M&,const N&) { return false; }

};

template <class M,class H,class T>
class Elem<M,C<H,T> > {
static
bool exec(const M& m,const C<H,T>& 1) {
return cmpHead< Equiv<M,H>::RET >::exec(m,1l.h) || Elem<M,T>::exec(m,l.t);
}
i

template <class M,class H,class T>

bool elem(const M& m,const C<H,T>& 1) {
return Elem<M,C<H,T> >::exec( m, 1);

}

Abbildung 5.12: Suche nach einem Element in einer Polytypliste in C++ .

int a;
cin >> a;

if ( elem(a, cons(’’Hello’’, cons(1l, cons(2.56, NILO ) ) ) ) )
cout << ’found!”’ << endl;

Der Aufruf der elem Funktion wird wihrend der Ubersetzungszeit reduziert. In Verbindung
mit inlining entsteht der Term

false || a==1 || false

Weitere Optmierungen (z.B. constant folding) fithren schlieklich zu a==1.

Was ist passiert? Wir haben siamtliche zur Ubersetzungszeit verfiighbare Information ausge-
nutzt, um spezialisierten Programmcode zu erzeugen. Mit anderen Worten haben wir einen
problemangepafiten partiellen Auswerter auf der Ebene des Typsystems realisiert.

Sonderstellung von Aufzihlungstypen

Aufzéhlungstypen (enum-Typen) bilden eine Besonderheit in C++ , da die Elemente eines
Aufzéhlungstyps in int-Werte konvertiert werden konnen und man jedes Element explizit mit
einen int-Wert initialisieren kann. Daher lassen sich typabhéngige integer-Konstanten auch
ohne den Umweg der Codegenerierung berechnen:
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template <typename T>
struct Eval;

template <>
struct Eval<N> {

enum { Ret = 0 };
};

template <typename T>
struct Eval<S<T> > {
enum { Ret = 1 + Eval<T>::Ret };

};

Der Ausdruck Eval<S<S<N> > >::Ret kann dann wie folgt direkt zum Wert Zwei reduziert
werden:

Eval < S <S <N >>>::Ret
— 1+ Eval < S <N >>::Ret
— 1+ 1+ Eval <N >::Ret
— 14+140

- 92

Der letzte Reduktionsschritt ist keine Konstantenfaltung im klassischen Sinne, da sie vom
Typsystem gewissermafien vorgeschrieben ist.

Da Templates auch von integralen Werten abhéingig sein diirfen, kann man in C++ sogar
vollstéindig auf die Simulation von integer Zahlen mit S, P und N verzichten. Als Beispiel
zeigen wir eine Metafunktion, mit der die Fakultét einer Zahl T zur Ubersetzungszeit berechnet
werden kann:

template <int T>
struct Fac;

template <> struct Fac<0> { enum { Ret = 1 }; };
template <int T> struct Fac { enum { Ret = 1 + Fac<T-1>::Ret }; };

5.3.5 Zusammenfassende Gegeniiberstellung

Tabelle 5.13 stellt die syntaktischen und semantischen Eigenheiten von System FS}% und C++
gegeniiber und zeigt Unterschiede bei der partiellen Auswertung.

Die meisten Punkte wurden im vorangegangenen Text bereits erklirt. An dieser Stelle wollen
wir die Implementierung der einfachen Selektion fiir Typen in C++ nachtragen, zeigen wie
man mit Klassentemplates Funktionen mit verzdgerter Auswertung realisiert und noch ein
paar ergidnzende Worte zur partiellen Auswertung in C++ verlieren.
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Einfache Selektion fiir Typen in C++

Die Implementierung der einfachen Selektion fiir Typen lafst sich sofort aus der Implemen-
tierung der im vorangegangen Abschnitt gezeigten Metafunktion cmpHead ableiten. Boolesche
Werte werden dabei wieder als TRUE und FALSE dargestellt:

template <typename C,typename T,typename E>
struct If;

template <typename T,typename E>
struct If<TRUE,T,E> {

typedef T RET;

s

template <typename T,typename E>
struct If<FALSE,T,E> {

typedef E RET;
+;

Wie in System Ff}% ist die Typfunktion If dreistellig. Das Muttertemplate wurde lediglich de-
klariert, so dafs das Instanziieren von If nur mit TRUE und FALSE als erstem Argument moglich
ist. Das zweite Argument beschreibt den Riickgabetyp fiir den then-Fall (erstes Argument ist
aquivalent zum Typ TRUE), das dritte Argument den else-Fall (erstes Argument ist dquivalent
zum Typ FALSE).

Verzogerte Auswertung in C++

Grundsétzlich werden Typen in C++ zu Normalformen reduziert, bevor ein Template instan-
ziiert wird. Da die eigentliche Funktionsapplikation aber zweistufig verlduft (Instanziieren des
Templates, Abfrage eines Feldwert mit Hilfe des scope-Operators : :), kann man die verzogerte
Template-Expansion ausnutzen, um Typfunktionen mit verzégerter Auswertung zu realisieren.

Um die Idee zu verdeutlichen, betrachten wir zunéchst die fehlerhafte Implementierung einer
Funktion zur Berechnung der positiven Differenz — zweier ganzer Zahlen (x— := max(z—y,0))
— siehe Abbildung 5.14.

Mit Hilfe des Klassentemplates P erweitern wir unsere Zahlendarstellung auf der Typebene
um negative Zahlen. P<N> entspricht der -1, P<P<N> > der -2 und so weiter. Die Metafunktion
Dec dekrementiert eine ganze Zahl.

Die positive Differenz wird von der Metafunktion PDiff berechnet. Soll eine Null von der
ersten Zahl abgezogen werden, so ist das Ergebnis gerade die erste Zahl. War die erste Zahl die
Null, so ist das Ergebnis Null, ansonsten wird PDiff mit jeweils dekrementierten Argumenten
rekursiv aufgerufen.

Auf den ersten Blick sieht alles gut aus. Da Argumente an Template-Metafunktionen aber
strikt ausgewertet werden, und wir If als Metafunktion realisiert haben, terminiert die Be-
rechnung nicht!

Es gibt zwei Moglichkeiten diesen Fehler zu beheben. Entweder codiert man den Vergleich
durch Template-Spezialisierungen, oder stellt eine Variante der Funktion If zur Verfiigung,
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Syntax
Typfunktion Klassen und Klassentemplates Ao o x.T
(Anonyme Funktion)
Typapplikation F<T>::RET Ty (T3]

Rekursive Funktionen

Ja, Funktionen mit Namen

Ja, Fixpunktkombinator

Induktive Definition von

Klassentemplates,

Typecase und

Typen iiber Typnamen Template-Spezialisierung, typedef Match
Induktive Definition von Klassentemplates, Template-Spezialisierung | typecase und
Funktionen iiber Typnamen statische Methoden match
Typéaquivalenz Equiv<T1,T2>::RET T =1
Typselektion If<T1,T2,T3>::RET If Tc then 17 else Tg
case-Ausdriicke Nein Ja
let-Ausdriicke Nein Ja
Semantik

Auswertungsstrategie strikt (durch explizite Ubergabe strikt

von closures auch nicht-strikt)
pattern matching best match first match

Partielle Auswertung

Typapplikation, rekursive Typfunktionen | Ja Ja
Typselektion, Typaquivalenz
Projektionen Compilerabhéngig Ja

(lightweight object optimization)
Typecase Ja Ja
typecase pattern matching pattern matching

evtl. inlining

ein-Schritt #-Reduktion

Uberladungsapplikation

Auflssen von Uberladung
evtl. inlinig

Typapplikation und
ein-Schritt #-Reduktion

Abbildung 5.13: Gegeniiberstellung von System F'; und Ct+ .
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struct N {};
template <typename T> struct S {};
template <typename T> struct P {};

template <typename T> struct Dec;
template <> struct

Dec<N> { typedef P<N> RET; };
template <typename T> struct

Dec<P<T> > { typedef P<P<T> > RET; 1};
template <typename T> struct

Dec<S<T> > { typedef T RET; 1};

template <typename N1,typename N2>
struct PDiff {
typedef typename
If< typename Equiv<N2,N>::RET,
N1,
typename If<typename Equiv<N1,N>::RET,
N,
typename
PDiff< typename Dec<N1>::RET,
typename Dec<N2>::RET
>::RET
>::RET
>::RET RET;
};
// Folgende Typberechnung terminiert nicht!
//typedef PDiff<S<N>,N>::RET RET;

Abbildung 5.14: Fehlerhaftes Metaprogramm zur Berechnung der positiven Differenz von gan-
zen Zahlen.

die auf Funktionsabschliissen operiert. Unter einem Funktionsabschluf (engl. closure) ver-
steht man ein Funktionssymbol zusammen mit einer Umgebung, welche den Variablen der
Funktionsdefinition konkrete Werte zuweist.

Einen Funktionsabschlufs kénnen wir Dank der verzégerten Template-Expansion ganz einfach
dadurch gewinnen, daf wir auf die Anwendung des scope-Operators nach der Funktionsappli-
kation verzichten.

Die Funktion LazyIf erwartet, daf ihr im zweiten und dritten Argument solche closures iiber-
geben werden. Bevor der then- oder else-Zweig an den Aufrufer zuriickgegeben werden, wird
die Auswertung der closure durch Anwenden des scope-Operators angestofsen.

Falls ein Wert nicht iiber ein Feld RET verfiigt, was z.B. auf alle bei der Zahlendarstellung
involvierten Klassen zutrifft, miissen diese in die Klasse Wrap eingepackt werden, bevor sie an
LazyIf iibergeben werden (siche Abbildung 5.15).
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template <typename C,typename T,typename E>

struct LazyIf;

template <typename T,typename E>

struct LazyIf<TRUE,E,T> { typedef typename T::RET RET; };
template <typename T,typename E>

struct LazyIf<FALSE,E,T> { typedef typename E::RET RET; };

template <typename T>
struct Wrap {

typedef T RET;

};

template <typename N1,typename N2>
struct PDiff {

typedef typename

If< typename Equiv<N2,N>::RET,

N1,

typename LazyIlf<typename Equiv<N1,N>::RET,
Wrap<N>,
PDiff< typename Dec<N1>::RET,

typename Dec<N2>::RET
>
>::RET
>::RET RET;

};

typedef PDiff<S<N> ,N >::RET RET;

Abbildung 5.15: Korrekte Berechnung der positiven Differenz mit LazyIf.

Partielle Auswertung in C++ und System Fff‘l

In System Fff}l ist garantiert, daf Typapplikationen, Typecase- und typecase-Terme, sowie
Projektionen zur Ubersetzungszeit partiell bzw. vollstéindig ausgewertet werden.

Um den Mehraufwand der in typecase inhdrenten rekursiven Aufrufe auszugleichen, werden
diese durch ein-Schritt--Reduktionen expandiert. Eine ein-Schritt-8-Reduktion wird ebenfalls
fiir Uberladungsapplikationen vollzogen.

Fixpunktberechnungen von typabhéngigen Funktionen, die wir mit System Ff& eingefiihrt

haben, sowie alle in System F(; definierten Typoperationen werden zur Ubersetzungszeit
berechnet.

Vergleichen wir mit C++ . Typabhéngige Terme (Wert- und Typfunktionen) entsprechen
Klassentemplates, die Typapplikation der Template-Instanziierung und die mit typecase und
Typecase verbundene case-Analyse der Template-Spezialisierung. Da Templates vor der Lauf-
zeit expandiert werden miissen, folgt, daf auch in C++ alle typabhéngigen Berechnungen zur
Ubersetzungszeit durchgefithrt werden — das gilt auch fiir rekursive Templates, so daf man im
Allgemeinen nicht garantieren kann, daf ein C++ -Ubersetzer terminiert.

Projektionen entsprechen in C++ dem Zugriff auf die Komponenten eines Objekts. Die par-
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tielle Auswertung der Projektion ist am ehesten mit der lightweight object optimization®
vergleichbar.

In der Regel werden Objekte in der Zielmaschine als Zeiger gespeichert und um auf ein Daten-
feld des Objekts zuzugreifen, muft dieser Zeiger um ein entsprechendes Offset inkrementiert
werden. Mit diesem indirekten Speicherzugriff gehen jedoch zahlreiche Optimierungsmdoglich-
keiten verloren. Bei der lightweight object optimization werden Feldwerte, die sich in einem
Maschinenregister speichern lassen, zunéchst in temporare Variablen kopiert. Dadurch wer-
den weitere Optimierungen, wie z.B. Registerzuweisung, oder copy- und constant-propagation
moglich und der indirekte Zugriff ist nur initial, beim Laden eines Maschinenregisters erfor-
derlich.

Die von System F} zusitzlich durchgefiihrten ein-Schritt-3-Reduktionen wiirde einem in-
lining'® in C++ entsprechen. Zwar kann man Funktionen mit dem Schliisselwort inline
markieren, jedoch gilt dies lediglich als Empfehlung an den Ubersetzer. Ein inlining von mit
inline markierten Funktionen ist nicht garantiert.

5.4 Bewertung der Template-Metaprogrammierung

Eine gerade fiir die Implementierung von Interpretern interessante Figenschaft der C++ Tem-
plate-Metaprogrammierung ist die, daf sie nicht am Erweiterbarkeitsproblem [31, 93, 182]
leidet (manchmal spricht man auch vom ezpression problem).

Das Erweiterbarkeitsproblem beschreibt den Umstand, daf es in den meisten Programmier-
sprachen nicht ohne grofseren Aufwand moglich ist, einen Datentyp und mit ihm gleichzeitig
die Operationen, die auf seinen Instanzen operieren, zu erweitern.

Betrachten wir dieses Problem am Beispiel der Implementierung eines Interpreters, der auf
einem AST operiert.

In funktionalen Sprachen lafst sich ein AST durch einen algebraischen Datentyp modellieren.
Will man nun die interpretierte Sprache erweitern (z.B. durch Hinzunahme eines neuen Ope-
rators), so wird man den algebraischen Datentyp ebenfalls erweitern miissen. Gerade das ist
in den meisten funktionalen Sprachen nicht so einfach méglich und zieht die Anpassung zahl-
reicher Funktionen nach sich, da diese jetzt auch mit dem neu hinzugekommenen Konstruktor
zurecht kommen miissen.

Beabsichtigt man hingegen den Interpreter um eine neue Funktion (z.B. eine neue Optimie-
rungsstufe) zu ergénzen, so ist dies in der Regel problemlos machbar — man schreibt einfach
eine entsprechende Funktion.

In objektorientierten Sprachen ist es genau andersherum. Die Knoten des AST werden meist
in einer Klassenhierarchie angeordnet, wobei alle Knoten eine gemeinsame Vaterklasse (eine
gemeinsame Schnittstelle) haben. Unter Ausnutzung des Vererbungsmechanismus laft sich
diese Klassenhierarchie geradezu auf triviale Art und Weise erweitern — die Hinzunahme von
neuen syntaktischen Konstrukten ist daher unproblematisch. Das Hinzufiigen von Funktionen
erweist sich jedoch als schwierig. Operationen auf einem AST werden in objektorientierten
Sprachen in der Regel durch Anwendung des visitor patterns realisiert (|52, Seite 301]). Ergénzt
man die Klassenhierarchie um einen neuen Knotentyp, mufs man alle existierenden wvisitor-
Klassen entsprechend anpassen — ein sehr aufwendiges und fehleranfilliges Unterfangen.

9Man spricht auch vom scalar replacement of aggregates — siehe [119, S. 331 ff]
Y9 Auch procedure integration genannt — siehe [119, S. 465 fF.].
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Implementiert man einen Interpreter durch strukturelle Typanalyse (also unter Ausnutzung
von Template-Metafunktionen), so hat man diese Probleme nicht. Der pattern matching Me-
chanismus von C++ erlaubt das einfache Hinzufiigen von neuen Féllen; d.h. man kann
jederzeit neue, oder sogar speziellere Muster zu einer Funktion hinzufiigen. Da Template-
Metafunktionen auf beliebigen Konstruktoren operieren konnen, ist die Hinzunahme eines neu-
en Konstruktors jederzeit moglich. Schliefslich bereitet auch das Hinzufiigen neuer Template-
Metafunktionen keinerlei Schwierigkeiten.

Leider birgt die Template-Metaprogrammierung aber auch viele Nachteile, was nicht verwun-
derlich ist, da die Designer von C++ diese Programmiertechnik beim Entwurf von C++ nicht
im Visier hatten.

Der pattern matching Mechanismus, der sowohl bei der Uberladung von Funktionen, als auch
bei der Template-Instanziierug zum Einsatz kommt, ist aufwendig und wurde von den meisten
Compilerherstellern in seiner Bedeutung unterschétzt, so daft es kaum effiziente Implementie-
rungen gibt. Als Konsequenz ergeben sich gerade bei groffen Metaprogrammen sehr lange
Laufzeiten (bzw. Ubersetzungszeiten, da Metaprogramme ja wihrend der Ubersetzung eines
C++ -Programmes ausgefiihrt werden).

Jede Typapplikation bedeutet die Instanziierung eines neuen Templates. Templates werden
wihrend des Ubersetzungsprozesses jedoch nicht verworfen, so daf jeder Reduktionsschritt
unwiderruflich Speicherplatz verbraucht. Hinzu kommt, daf einmal instanziierte Templates
von vielen Ubersetzern wie Spezialisierungen behandelt werden, so da das pattern matching
mit steigender Zahl der Instanzen immer langsamer wird.

Derzeit verfiigbare C++ -Ubersetzer fithren keine Optimierungen fiir Template-Metafunktionen
durch, so daft man insgesamt sowohl ein schlechtes Laufzeitverhalten, als auch einen hohen
Speicherbedarf zur Ausfithrung von Template-Metaprogrammen beobachten kann.

Neben Effizienzproblemen, ist das Lesen von Template-Code sehr gewShnungsbediirftig und
erfordert einige Ubung. Das Entwickeln von Template-Code ist aber auch mangels Moglich-
keiten zum Debuggen schwierig. Selbst einfachste Debugging-Techniken, wie die Ausgabe von
Meldungen auf dem Bildschirm, sind nicht moglich.

Mit der Moglichkeit, rekursive Typfunktionen implementieren zu kénnen, geht in C++ | wie
in System Ffj‘fg die Entscheidbarkeit der Typisierbarkeit eines Terms verloren. Im Anhang B
des Ct++ -Standards [3, Seite 712| wird empfohlen, daf ein Ct++ -Ubersetzer mindestens 17 re-
kursiv verschachtelte Template-Instanziierungen unterstiitzen sollte. Viele Compiler-Hersteller
haben darin jedoch eine Obergrenze gesehen, um die Terminierung des Compilationsvorganges
garantieren zu konnen — eine Limitierung der Rekursionstiefe bedeutet natiirlich den Verlust
der Berechnungsuniversalitit auf der Typebenene.

Mit zunehmend komplexeren Programmbibliotheken zeichnete sich jedoch schnell ab, daf
Handlungsbedarf besteht und so bieten die heute populirsten C++ -Ubersetzer spezielle Op-
tionen um die Verschachtelungstiefe von Template-Instanziierungen zu steuern, oder jegliche
Beschriankung fallen zu lassen. Es bleibt jedoch die Empfehlung des CH++ -Standards, so daf
man sich streiten kann, ob der Typechecker eines standardkonformen C++ -Ubersetzers ter-
minieren mufs, oder nicht (bzw. ob Typprogramme in der Praxis berechnungsuniversell sind).

Trotz dieser Widrigkeiten erfreut sich die Template-Metaprogrammierung einer wachsenden
Anwenderschar und wird in zahlreichen C++ -Bibliotheken erfolgreich eingesetzt. Beispiele
finden sich in den Bereichen High-Performance Computing [171, 91, 152, 98|, generative Pro-
grammierung [42], Parser-Generatoren [60] und funktionale Programmierung [157, 80, 111].
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5.5 Weiterfiihrende Literatur

Der Begriff Template-Metaprogrammierung geht vermutlich zuriick auf Todd Veldhuizen
[170]. Er war auch der erste, der erkannte, dafs sich der C++ -Template-Mechanismus als
partieller Auswerter einsetzen laft, um z.B. C++ -Ausdriicke zu optimieren [169][171].
Aktuell verfiighare Einfiihrungen in die Template-Metaprogrammierung beschéftigen sich in
erster Linie mit praktischen Beispielen (siehe z.B. [42, Kapitel 10|, [168, Kapitel 17 und 18|
und [156]).

Eine Arbeit, die die Grundkonzepte dieser Programmiertechnik losgelost von C++ erortert,
ist uns nicht bekannt.
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Kapitel 6

Der Testfall:
Multiparadigma-Programmierung

In seiner urspriinglichen Bedeutung steht das aus dem Griechischen stammende Wort Para-
digma fiir ,Beispiel” oder ,Muster”. Thomas Kuhn weitet diese Bedeutung in [97] deutlich aus.
Er sieht in einem Paradigma ein Denkmuster, das die wissenschaftliche Orientierung einer Zeit
pragt und definiert wissenschaftlichen Fortschritt als das Ersetzen eines Paradigmas durch ein
neues.

In der Informatik wurde der Begriff vermutlich durch Robert W. Floyd eingefiihrt, der in sei-
ner Turing Award Lecture von 1979 iiber The Paradigms of Programming referierte [47]. Floyd
beschreibt drei Kategorien von Programmierparadigmen: feingranulare Programmiertechniken
(z.B. Rekursion, Iteration, call by name, call by value, usw.), Methoden des algorithmischen
Entwurfs (z.B. divide and conquer, dynamische Programmierung) und grobgranulare Program-
miertechniken (z.B. funktionale und rule-based Programmierung).

Heute ist der Begriff des Programmierparadigmas hoffnungslos iiberladen. In der Literatur
finden sich unter anderem: imperatives, objektorientiertes, funktionales und logisches Para-
digma [26, 144, 71, 143, 107]; sowie asynchronous, synchronous, transformational, form-based,
dataflow, constraint, demonstrational [8|, relational |71, 143, 81|, lambda-free, applicative, pro-
cedural [143, 81|, subject-oriented [68] und aspect-oriented paradigm [92]; schlieklich werden
auch noch das generische und generative Programmierparadigma [42] genannt.

Eine genaue Definition und Abgrenzung der einzelnen Paradigmen wird durch ihre stetig
wachsende Zahl nahezu unmoglich. Die grofste Akzeptanz scheinen die vier zuerst genannten
Paradigmen, also das imperative, das funktionale, das logische und das objektorientierte Para-
digma, zu geniefsen, was man daraus schliefsen kann, dal sie gewissermafsen die Schnittmenge
der von den verschiedenen Autoren genannten Paradigmen bilden.

Ein Programmierparadigma beschreibt eine Programmiermethodik und legt fest, welche Fi-
genschaften eine Sprache hinsichtlich Syntax, Semantik und Typsystem haben muf, um diese
zu unterstiitzen. Wie wir im néchsten Abschnitt sehen werden, sind die Grenzen zwar nicht
immer scharf, zum Teil ergeben sich aber auch sehr deutliche Unterschiede.

Gerade diese Unterschiede machen Multiparadigma-Programmierung zu einem interessanten
Testfall, um die Grenzen einer Technik zur Spracheinbettung auszuloten.

Im néchsten Abschnitt werden wir die zentralen Eigenschaften der vier gdngigsten Paradigmen
kurz vorstellen. Dabei werden wir dem funktionalen Paradigma besondere Aufmerksamkeit
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schenken, um noch fehlende Begriffe einzufiihren, die wir bei der Beschreibung der Integration
einer funktionalen Sprache in C++ bendtigen.

6.1 Programmierparadigmen

6.1.1 Imperative Programmierung

Das imperative Paradigma reflektiert die Arbeitsweise der heute vorherrschenden Rechnerar-
chitektur des von Neumann Rechners. Ein imperatives Programm besteht aus einer Reihe von
Anweisungen, die sequentiell ausgefiihrt werden und Einflufs auf die Werte von Variablen neh-
men. Variablen selbst sind im Grunde genommen andere Namen (Aliase) fiir die Speicherzellen
der Maschine.

Sofern sie das Konzept der Funktion unterstiitzen, werden imperative Sprachen auch proze-
durale Sprachen genannt. Die Anwendung einer Funktion hat, im Gegensatz zum mathema-
tischen Verstindnis, zwei Effekte: Zum einen wird ein Wert an den Aufrufer zuriickgegeben
(funktionaler Anteil), zum anderen nehmen die Anweisungen der Funktion Einfluf auf den
Zustand der Maschine — man spricht vom Seiteneffekt der Funktion.

Zentrale Konzepte von imperativen Sprachen sind Zuweisungen (insbesondere kann der Wert
von Variablen mehrfach geéndert werden), Schleifenkonstrukte (z.B. for und while) und
Sprungbefehle (z.B. goto und break).

Beispiele fiir imperative Sprachen sind Pascal [1], C [4], Fortran [2]|, sowie die meisten Assem-
blersprachen.

6.1.2 Funktionale Programmierung

Eine klassische funktionale Programmiersprache konnte man als eine imperative Sprache be-
schreiben, in der es keine Variablen (als Aliase von Speicheradressen), keine Mehrfachzuwei-
sungen und keine imperativen Kontrollstrukturen (Sprungbefehle, Schleifen) gibt. Im Zentrum
des Interesses steht der Begriff der Funktion. Funktionen sind first-class citizens einer funktio-
nalen Programmiersprache; das heifst, sie konnen sowohl als Argument an andere Funktionen
iibergeben werden, als auch selbst Funktionsergebnis sein. Solche Funktionen nennt man auch
Funktionen hoherer Ordnung. Ein klassisches Beispiel ist die Funktionskomposition o:
(fog)(x) = flg(x)).

Funktionale Programme entstehen durch funktionale Komposition; Rekursion ist dabei ein
zentrales Konzept. Syntaktisch gesehen besteht ein funktionales Skript aus einer Reihe von
Funktionsgleichungen. Ein Programm besteht aus einem Skript und einem Ausdruck, welcher
anhand der Gleichungen des Skripts reduziert wird.

Syntaktisch gesehen gibt es in funktionalen Sprachen nur unére Funktionen. Dadurch sind
sie aber nicht weniger ausdruckskréftig - im Gegenteil! Die Stelligkeit einer Funktion ist eine
rein syntaktische Eigenschaft. Mathematisch gesehen, kann man sich eine n-stellige Funkti-
on als eine Funktion vorstellen, die auf einem n-Tupel operiert - zuriickiibertragen auf die
syntaktische Sicht, wére sie dann einstellig (unér).

Currying bringt die beiden Sichtweisen in Einklang. Durch currying wird es moglich, auf
kartesische Typen zu verzichten, was Schonfinkel um ca. 1920 als erster gezeigt hat - man
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spricht auch von der Curry-Version einer Funktion. Der Trick liegt in der Verwendung von
Funktionen héherer Ordnung:

Gegeben sei f: A; X --- x A, — R. Dann kann man die Curry-Version zu f,

ffiA - - A, - R
wie folgt konstruieren, so dak f'(ay)--- (an) = f(a1, -+ ,a,) gilt:

f/((ll) = YGay
fla)(a2) = gayan

flla)(az) - (an-1) = Gay - ans
f(ah... ’an)

=
—
s}
S
N—
—
IS
3
N—r
I

mit

Jar (a2) = f'(a1)(az)
Jaraz(az) = f'(a1)(az)(asz)

Yar, - san—2(Gn—1) = f(a1) -+ (an—2)(an—1)

Aus syntaktischer Sicht ist f’ ein unires Funktionssymbol. Aus der Sicht des Typsystems
ist f’ eine Funktion, die ein Argument vom Typ A; iibernimmt und eine unire Funktion
zuriickliefert, die ein Argument vom Typ As iibernimmt und eine unére Funktion zuriickliefert,
die ein Argument vom Typ Az ibernimmt und eine unére Funktion zuriickliefert - - -, die ein
Argument vom Typ A, iibernimmt und einen Wert vom Typ R zuriickliefert.

Currying bedeutet aber mehr als den puren Verzicht auf Produkttypen. Der eigentliche Nutzen
ergibt sich erst im Zusammenspiel mit Funktionen hoherer Ordnung. Man kann f’ wahlweise
mit einem bis n Argumenten aufrufen. Ruft man f’ mit weniger als n Argumenten auf, so
spricht man von partieller Applikation. Die dabei entstehende Funktion g; ist gewisserma-
fen eine Spezialisierung von f, in der einige Variablen durch konkrete Werte ersetzt worden
sind - g; ,merkt” sich sozusagen die Parameter, die bereits an f’ iibergeben worden sind.

Funktionen konnen in funktionalen Sprachen on-the-fly durch so genannte A-Ausdriicke ge-
neriert werden. Zum Beispiel erzeugt der Ausdruck Ax.\y.z 4+ y eine namenlose Funktion zur
Addition zweier Argumente. A-Ausdriicke haben ihren Ursprung im A-Kalkiil, der Grundlage
fiir die Semantik funktionaler Sprachen (zum A-Kalkiil siehe [13]).

Weitere Merkmale, die funktionale Sprachen typischerweise aufweisen, sind: algebraische Da-
tentypen, pattern matching und die verzégerte Auswertung (auch lazy evaluation oder
call by need- bzw. leftmost outermost Reduktionsstrategie genannt). Wird eine Funktion mit
einem Ausdruck als Argument aufgerufen, wird dieser nicht sofort ausgewertet (eager eva-
luation oder call by value bzw. leftmost innermost Reduktionsstrategie), sondern erst dann,
wenn sein Wert auch tatséchlich gebraucht wird; daher der Name verzdgerte Auswertung.
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Bei einfacher Umsetzung kann sich die verzogerte Auswertung von Funktionsargumenten ne-
gativ auf die Laufzeiteffizienz eines Programmes auswirken. Hierzu ein Beispiel:

square X = X * X
test y = square (square y)

Betrachten wir die Auswertung des Ausdrucks test 3!'. Gemif der zweiten Gleichung kann
dieser zu square (square 3) reduziert werden. Weitere Reduktion ist durch Anwenden der
ersten Gleichung moglich: Der Ausdruck square 3 wird an den Parameter x gebunden - essen-
tiell fiir die verzogerte Auswertung ist ja, dafs square 3 an dieser Stelle gerade nicht reduziert
wird. Substituieren von x durch square 3 in der linken Seite der ersten Gleichung ergibt:

(square 3) * (square 3)

Im Gegensatz zur call by value Auswertung wird der Ausdruck square 3 hier zweimal ausge-
wertet.

Graphreduktion [175] ist eine spezielle Reduktionsstrategie, die das doppelte Auswerten von
Funktionsargumenten zu vermeiden hilft. s handelt sich hierbei um einen verhédltnisméafig
komplexen Auswertungsmechanismus, der in den meisten Féllen durch eine abstrakte Maschi-
ne modelliert wird (Template Instantiation Machine [140], G-Machine [82, 9], Spinless Tagless
G-Machine [135] etc.).

Funktionale Programme werden vorwiegend zunéchst in den Maschinencode (Bytecode) einer
dieser abstrakten Maschinen iibersetzt. Das dabei entstandene Maschinenprogramm wird dann
von einem Emulator (einem Bytecode-Interpreter) abgearbeitet, in die Maschinensprache eines
realen Rechners iibersetzt, oder aber auf einer Spezialhardware ausgefiihrt.

Funktionale Sprachen verfiigen iiber sehr komplexe Typsysteme. Parametrische Polymorphie
etwa war als erstes in der Sprache ML [132| zu finden. Moderne funktionale Sprachen wie
Haskell [136] erméglichen dariiber hinaus das Uberladen von Operatoren und Funktionen.
Typisch fiir funktionale Sprachen ist, daf Typen vom Compiler inferiert werden; d.h. der
Benutzer mufs Variablen und Funktionen nicht mit Typannotationen versehen.

Man unterscheidet pure und nicht-pure funktionale Sprachen, je nachdem, ob Funktionen frei
von Seiteneffekten sind, oder nicht. Zu den puren funktionalen Sprachen gehoren beispielsweise
Haskell [136], Miranda [70] und pure Lisp. ML [132] und Scheme [49] gehoren zu den nicht-
puren funktionalen Sprachen.

6.1.3 Logische Programmierung

Wie die funktionalen Sprachen gehoren logische Programmiersprachen zu den deklarativen
Sprachen.

Ein logisches Skript beinhaltet eine Reihe von Fakten und Regelsitzen (Implikationen, oder
auch predicates). Ein logisches Programm besteht neben einem Skript aus einem Ausdruck
(dem goal). Wahrend der Ausfithrung eines Programmes wird versucht, das goal mit Hilfe der
Fakten und Regeln des Skripts zu beweisen. Enthélt das goal Variablen, so wird jede mogliche

!Wir setzen hier ein grundlegendes Verstiandnis von Termersetzungssystemen voraus. Einen guten Einstieg
vermittelt [11].
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Belegung fiir diese Variablen gesucht, die das goal unter Beriicksichtigung des Skripts wahr
werden lassen.

Die Ausfiihrung eines logischen Programmes entspricht einem Suchvorgang, bei dem u.U.
mehrere Alternativen gepriift werden miissen. Und in der Tat spiegelt das Ausfithrungsmodell
dieser Sprachen iiblicherweise die SLD-Resolution der Priadikatenlogik wider [148].

Die erste und wohl auch bekannteste logische Programmiersprache ist PROLOG (PROgram-
ming in LOGic). PROLOG hat ein monomorphes Typsystem, der Benutzer mufs keine Typan-
notationen vornehmen [154].

Eine abstrakte Maschine zur Ausfiihrung von PROLOG-Programmen, die auf den Prinzipi-
en der SLD-Resolution aufbaut, ist die Warren Abstract Machine (WAM)[176]. Ahnlich wie
funktionale Sprachen mit verzogerter Auswertung, werden PROLOG Programme zunéchst in
den Bytecode einer abstrakten Maschine iibersetzt.

6.1.4 Objektorientierte Programmierung

Die objektorientierte Programmierung ist orthogonal zu den drei oben genannten Paradigmen
zu sehen. Objektorientierte Sprachen sind meist Erweiterungen von imperativen ( C++ |[3],
JAVA), funktionalen (O’Haskell [126], OCaml) oder logischen Sprachen (SPOOL[50]).

Obwohl Objektorientierung in der Praxis als Erweiterung der anderen Paradigmen auftaucht,
muf man sie als eigenes Paradigma verstehen. Im Verlauf des Softwareentwicklungsprozesses
wirken sich die unterschiedlichen Paradigmen nédmlich nicht erst zur Implementierungsphase
aus, sondern bereits viel frither, in der Entwurfsphase. Beim objektorientierten Entwurf spielen
funktionale und imperative Aspekte eine eher untergeordnete Rolle. Im Zentrum des Interesses
stehen Klassen und Zusammenhénge von Klassen bzw. die Interaktion von Objekten [78].

Wir der Name schon sagt, basieren objektorientierte Programmiersprachen auf dem Konzept
des Objekts. Ein Objekt ist ein abstrakter Datentyp, der einen Zustand (die Datenfelder) des
Objekts und eine Schnittstelle in Form von Prozeduren und Funktionen (den Methoden) zur
Verfiigung stellt, um seinen Zustand zu manipulieren oder sonstige Aktionen auszufiihren.

Eine zentrale Idee bei der objektorientierten Programmierung besteht darin, Objekte, die
Gemeinsamkeiten in ihren Schnittstellen aufweisen, unter bestimmten Voraussetzungen als
typgleich zu behandeln.

Am populérsten ist die Methode, gemeinsame Schnittstellenteile in einer Klasse zu definieren.
Eine Klasse ist ein Typ und je nach Programmiersprache kann die Zugehorigkeit eines Objekts
zu einer Klasse sich allein an seiner Schnittstelle orientieren (strukturelle Korrespondenz), oder
aber explizit vom Programmierer festgelegt werden (namentliche Korrespondenz).

Klassen koénnen hierarchisch organisiert sein. Eine neue Klasse kann die Vereinbarungen einer
bestehenden Klasse iibernehmen (erben); gegebenenfalls konnen neue Methoden und Daten-
felder hinzugefiigt und die Implementierung bestehender Methoden angepafst (iiberschrieben)
werden. Ist eine Klasse K von einer Klasse V abgeleitet worden, so nennt man K Kindklasse
und V Vaterklasse oder Superklasse und schreibt K <: V.

Der Vererbungsmechanismus garantiert, daft Objekte, die der Kindklasse angehéren minde-
stens dieselbe Schnittstelle aufweisen, wie es Objekte der Vaterklasse tun. Objekte einer Kind-
klasse kénnen damit als Stellvertreter fiir Objekte einer ihrer Vaterklassen eingesetzt werden.
Die Vielgestaltigkeit (Polymorphie) eines Objekts liegt in der Klassenhierarchie begriindet, die
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# include <iostream>
using namespace std;

class V {
public:
virtual void m() {
cout << V’s test.” << endl;
}
g
class K : public V { // K ist Kindklasse von V
public:
virtual void m() { // Methode m wird iberschrieben
cout << K’s test.” << endl;
}
g

void f(Vx v) {
v->m(); // <- dynamischer dispatch, basierend auf
// tatsdchlichem Typ wvon v.

}

int main(int argc,char** argv) {
K*x k = new K(); // erzeuge Objekt vom Typ K
f(k); // <- Ausgabe von K’s test.”

Abbildung 6.1: Uberschreiben von Methoden / dynamic dispatch am Beispiel der Program-
miersprache Ct++ .

im Grunde eine Inklusionsbeziehung definiert. Daher spricht man in diesem Zusammenhang
auch von Inklusionspolymorphie [5].

Ein mit Inklusionspolymorphie und dem Uberschreiben von Methoden in enger Verbindung
stehender Mechanismus, der ebenfalls typisch fiir objektorientierte Sprachen ist, ist das so-
genannte dynamische binden (auch dynamic dispatch genannt): Beim Aufruf einer Methode
soll immer der tatséchliche Typ eines Objektes entscheiden, welche Methode aufgerufen wird.
Ohne diesen Mechanismus macht das Uberschreiben von Methoden eigentlich wenig Sinn.

Betrachten wir ein Beispiel (siehe Abbildung 6.1). Wird in einer von V abgeleiteten Kindklasse
K die Methode m iiberschrieben und wird ein Objekt vom Typ K an eine Funktion f iibergeben,
die ein Objekt vom Typ V erwartet, so wird ein Aufruf von m aus £, sich auf die {iberschriebene
Version von m beziehen. Das heifst, der Laufzeittyp ist entscheidend dafiir, welche Methode
aufgerufen wird.

Objektorientierte Sprachen sind inhérent polymorph (Inklusionspolymorphie). Es gibt aber
auch objektorientierte Sprachen, die dariiber hinaus parametrische Polymorphie unterstiitzen
(z.B. PIZZA [128] und C++ [158]) und/oder das Uberladen von Funktionen, Methoden (JAVA
[57], C++ ) und Operatoren ( C++ ) erlauben.

Weitere Beispiele fiir objektorientierte Sprachen (OO Sprachen) sind Smalltalk [180], und
Eiffel [113].
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6.2 Multiparadigma-Programmierung

Abgesehen von der ,Zwittergestalt” objektorientierter Sprachen kann die Zugehorigkeit einer
Programmiersprache zu einem Paradigma in der Regel recht klar beantwortet werden; obwohl
es auf feingranularer Ebene durchaus Uberschneidungen gibt. Zum Beispiel nimmt der cut
Operator der Programmiersprache PROLOG Einfluft auf den Kontrollfluf eines Programmes
und kann daher als imperatives Sprachmerkmal verstanden werden.

In funktionalen Sprachen wie Haskell [136] oder Gofer wird das Konzept der Monaden [115,
173, 141] unterstiitzt. Monaden erlauben die logisch konsistente Integration von Berechnungen
mit Seiteneffekten in pure funktionale Sprachen und werden daher gerne zur Realisierung von
Ein- / Ausgabe-Operationen eingesetzt. Der monadische Programmierstil ist eher imperativer
Natur, was an Haskells do-Notation besonders gut zum Ausdruck kommt:

- Eine do-Anweisung umschliefit mehrere Ausdricke,

- die sequentiell abgearbeitet werden:

main = do putStr ’’Bitte geben Sie Ihren Namen ein: *’
x <- getlLine
putStr ’Ihr Name ist: *’ ++ x ++ *’\n”’

return ()

Derart feingranulare Gesichtspunkte machen aber weder PROLOG noch Haskell oder Gofer zu
Multiparadigma-Sprachen. Wir wollen eine Sprache erst dann als Multiparadigma-Sprache an-
sehen, wenn sie die grobgranularen Aspekte mehrerer Paradigmen in sich vereint; dazu gehort
etwa, dafs sie die zugehorigen Design- und Entwurfsmethoden mit Sprachmitteln hinreichend
unterstiitzt, dazu gehort insbesondere aber auch ihr Ausfithrungsmodell (ihre operationelle
Semantik) und ihr Typsystem (polymorph vs. monomorph, algebraische Datentypen, Klassen
etc.). Nicht zu vernachldssigen ist die unmittelbare Schnittstelle einer Programmiersprache
zum Programmierer: die Syntax einer Sprache.

Wir wollen dann von Multiparadigma-Programmierung sprechen, wenn innerhalb eines
Softwareprojektes mehrere Paradigmen zum Einsatz kommen.

Hinsichtlich der Einbettung von Programmiersprachen bedeutet die Multiparadigma-Progra-
mmierung eine besondere Herausforderung.

Da sich die Sprachen der einzelnen Paradigmen hinsichtlich Auswertungsmechanismus und
Typsystem z.T. sehr stark voneinander abgrenzen, sind die Anforderungen an die Hostsprache
besonders grofs. Zum Beispiel mufs man bei der Einbettung einer funktionalen Sprache mit
verzogerter Auswertung in eine imperativ-objektorientierte Sprache, eine von der Hostspra-
che abweichende Auswertungsstrategie implementieren. Imperativ-objektorientierte Sprachen
kennen keine algebraischen Datentypen, so dafs man ein entsprechendes Typsystem durch die
Hostsprache simulieren konnen mufs.
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Kapitel 7

Die funktionale Sprache EML

In den néchsten Kapiteln werden wir die Einbettung einer funktionalen Programmiersprache
in C++ diskutieren. Dabei werden wir auf die Techniken zuriickgreifen, die wir im Rahmen
der Integration von V in System FG% (siche Abschnitt 4.2.4) vorgestellt haben.

Die einzubettende Sprache nennen wir EML (Embedded Meta-Language).

In diesem Kapitel wollen wir einen Uberblick (einen ersten Eindruck) von EML vermitteln.
Dazu werden wir Syntax, Semantik und Typsystem dieser Sprache anhand von Beispielen
vorstellen. Eine formale Definition von EML reichen wir in den folgenden Kapiteln nach.

7.1 Syntax von EML

Ein Design-Ziel von EML war die syntaktische Nahe zu etablierten funktionalen Sprachen
wie ML, Gofer oder Haskell. Wie wir sehen werden, miissen wir aufgrund der syntaktischen
Einbettung in C++ an einigen Stellen Kompromisse eingehen.

Ein EML-Skript (siehe Abbildung 7.1) besteht aus einer Reihe von Funktionsgleichungen der
Form s(x1) - - (z,) = e, die durch Kommata voneinander zu trennen sind. s und z; bis x,, sind
Variablen, e ist ein EML-Term. Die Variable s nennen wir Superkombinator und sprechen
bei obiger Gleichung auch auch von einer Superkombinatordefinition.

divisible(x) (y) = x % y == , // 1
forward (x) = 2%bar () » // 2
twice (f) (x) = f(f(x)) . // 3
average(x) (y) = (x+y) / 2 , /)4
fac(c) = IF(n == 0,1,n*fac(n-1)) , // 5
foo(x) = -twice(average(x), x) , // 6
bar () = LET[ x=twice(foo(1)), /77
y=10+x
ICx+y),
diverge (x) = diverge(x) // 8

Abbildung 7.1: Beispiel fiir ein EML-Skript
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Im Vergleich zu Haskell miissen Funktionsparameter und -argumente mit Klammern umschlos-
sen werden. Anstelle von divisible x y schreibt man in EML divisible(x) (y). Ausgenom-
men hiervon sind die Vorzeichenoperatoren + und -, sowie der Negationsoperator ! und binére
Operatoren (+, -, == usw.). Diese diirfen ausschliefslich in der préfix- bzw. infix-Notation ver-
wendet werden.

Parameterlose Funktionen (z.B. bar in Zeile 7) sind mit einem runden Klammerpaar zu verse-
hen, wenn sie definiert oder aufgerufen werden. Superkombinatordefinitionen diirfen rekursiv
sein (siehe Funktion diverge).

IF stellt sich in EML als dreistellige Funktion dar, allerdings ist man hinsichtlich der Klamme-
rung der Argumente flexibler, um partielle Applikationen besser zu unterstiitzen: IF (t) (t) (t),
IF(t,t) (t) und IF(t,t,t) sind allesamt giiltige Schreibweisen. Wie iiblich, ist das erste Argu-
ment an IF eine zu priifende Bedingung (i.d.R. ein boolescher Ausdruck); das zweite Argument
wird zuriickgegeben, wenn die Bedingung sich zur Konstanten true auswerten lafst, ansonsten
das dritte. IF entspricht damit dem Fragezeichenoperator operator?: in C++ | der jedoch
nicht {iberladen werden kann, so dafs wir hier auf eine spezielle Syntax zuriickgreifen miissen.

Funktionen liegen in EML grundsétzlich in der Curry-Version vor und konnen somit partiell
appliziert werden (siehe z.B. average(x) in Zeile 6 von Abbildung 7.1).

Der Sichtbarkeitsbereich von Funktionsnamen erstreckt sich iiber das gesamte Skript. Eine
Funktion kann daher aufgerufen werden, bevor sie definiert wurde (z.B. kann die Funktion
bar bereits in Zeile 2 verwendet werden, obwohl sie erst in Zeile 7 definiert wird).

Zum FEinfiihren von lokal sichtbaren Variablen stellt EML Let-Ausdriicke zur Verfiigung. Ein
Let-Ausdruck besteht aus zwei Komponenten: Einer Liste von Gleichungen, die jeweils einer
Variablen einen Term zuordnen, und einem EML-Term, in dem diese Variablen verwendet
werden kénnen. Die Gleichungsliste muf von eckigen Klammern umschlossen werden und die
einzelnen Gleichungen sind durch Kommata voneinander zu trennen.

EMLs Let-Ausdriicke entsprechen den Let-Ausdriicken, die wir auf Seite 47 fiir System F,,
eingefiithrt haben.

Der Sichtbarkeitsbereich einer Variablen erstreckt sich iiber alle nachfolgenden Variablendefi-
nitionen und natiirlich den EML-Term. Die Verwendung der Variable x in der Definition von
y ist also zuléssig.

Ein EML-Programm besteht aus einem EML-Skript und einem Ausdruck, der entsprechend
den Funktionsgleichungen des Skripts ausgewertet werden soll. Die Integration eines EML-
Programmes in C++ stellt sich wie folgt dar:

int faclO =
( fac(n) = IF(n==0, 1, n*fac(n-1)) )[ fac(10) 1;

int fac20 = fac(20); // FEHLER!

Das Skript wird von runden Klammern umschlossen und der auszuwertende Audruck in eckigen
Klammern dahinter gesetzt.

Auf die Funktion fac kann nur vom EML-Skript und vom auszuwertenden EML-Term aus
zugegriffen werden. Die zweite Programmzeile fiihrt daher zu einem Ubersetzungsfehler.

Grundsétzlich konnte man EML-Skripte in einem C++ -Programm auch global sichtbar ma-
chen. Wie wir noch noch sehen werden, wire das fiir den Programmierer aber sehr aufwendig.
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#include <complex>

struct MyVec {
MyVec(int _x1,int
int x1,x2;

};

x2) : x1(_x1),x2(_x2) {}

MyVec operator+(const MyVec& a,const MyVec& b) {
return MyVec(a.xl+b.xl , a.x2+b.x2 );
}

void test() {
MyVec a(2,3),b(4.5);
std: :complex<double> c;
// ... Initialisierung der Vaiablen ...
(£ (Gy) =x+y)[£@ ) 1; // f:: MyVec -> MyVec -> Mylec

(£ () =x+y)[ £(1.3)(2) 1; // f:: double -> int -> double
(f&x)(y) =x+y)[ £fd (c) 1; // FEHLER!
// operator+(MyVec, complez<double>)
// hier micht sichtbar!
}

MyVec operator+(const MyVec& a,const std::complex<double>& c) {
return MyVec(a.x1 + c.real(), a.x2+c.imag() );

3

Abbildung 7.2: Typsystem von EML.

7.2 Typsystem von EML

Um einen moglichst schnellen und einfachen Wechsel von C++ zu EML und umgekehrt zu
ermdglichen, ist das Typsystem von EML grofitenteils kompatibel mit dem von C++ .

Wie in funktionalen Sprachen iiblich, sind explizite Typannotationen in EML-Skripten nicht
erforderlich. Jede Funktion ist zunéchst polymorph — genau genommen ist sie beschriankt
parametrisch polymorph.

Die Beschrankung ergibt sich allerdings nicht aus einer Typklasse, oder einer Obergrenze
beziiglich einer Klassenhierarchie (so etwas gibt es in EML nicht), sondern aus der Bedeutung
von Funktionen und Operatoren innerhalb des Ct++ -Typsystems.

Die in EML eingebauten Operatoren werden auf die entsprechenden CH++ -Operatoren abge-
bildet. Zum Beispiel hingt die Bedeutung vom Operator + in einem EML-Skript vom CH++
-Kontext ab, in dem dieses Skript steht (siehe Abbildung 7.2).

Innerhalb der EML-Funktion f sind jeweils alle Uberladungen von operator+ sichtbar, die
sich im Sichtbarkeitsbereich der CH++ -Funktion test befinden. Neben den vordefinierten
Funktionen gehért dazu auch der fiir Objekte vom Typ MyVec iiberladene Additionsoperator.
Die Funktion operator+ zur Addition von MyVec-Objekten und komplexen Zahlen ist im EML-
Skript jedoch nicht sichtbar und daher wiirde die Ubersetzung des dritten EML-Programmes
mit einem Typfehler abbrechen.

Einen allgemeinsten Typ fiir £ zu finden ist nicht sinnvoll, da er die Einschrankungen, die
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sich durch die vorhandenen Uberladungen ergeben, nicht beriicksichtigt. Betrachten wir zum
Beispiel die moglichen Typen von f£:

unsigned int — unsigned int — unsigned int
signed int — signed int — signed int
unsigned char — unsigned char — unsigned char
signed char — signed char — signed char
double — double — double
... weitere eingebaute Operatoren ...
MyVec — MyVec — MyVec

MyVec — int — int

Schlieft man die in C++ mdglichen Konvertierungen in die Betrachtung mit ein, so kommen
noch zahlreiche Typen hinzu (z.B. double — int — double).

Das Typsystem von EML ist sehr flexibel. Trotz fehlender Typannotationen erlaubt EML die
Definition polymorph-rekursiver Funktionen:

polyrec(x) = IF(x==0,
1, // * -> int
IF (x==1,
polyrec(0.5%x), // double -> int
polyrec(x-1) // int -> int
)
)

Aus theoretischer Sicht mag dies zunéchst verbliiffend wirken, da Typinferenz unter Beteili-
gung von polymorpher Rekursion nicht entscheidbar ist. Dieses Problem ist jedoch nicht auf
EML {iibertragbar, da Typinferenz hier nicht die Suche nach einem allgemeinsten Typ bedeu-
tet, sondern vielmehr die Frage beantwortet, welchen Typ ein EML-Programm als Ergebnis
liefert, wenn es mit konkreten Argumenten aufgerufen wird.

In EML kénnen keine Datentypen definiert werden. Jeder C++ -Datentyp ist in EML verwend-
bar. Die EML-Umgebung stellt aber ein Rahmenwerk zur Verfiigung, mit dem sich polymorphe
algebraische Datentypen definieren lassen, so daf sie sowohl im funktionalen EML-, als auch
im objektorientierten C++ -Umfeld einsetzbar sind (Details erldutern wir in Kapitel 11).

Ein algebraischer Listentyp ist in EML vordefiniert und stellt sich auf Seiten von C++ als
Klassentemplate TList<T> dar, mit T als Platzhalter fiir einen beliebigen Elementtyp. TList
ist kompatibel zum STL-Sequenzcontainertyp std: :1ist<T>, so dafs die Algorithmen aus der
C++ -Standardbibliothek wiederverwendet werden kénnen.

7.3 Semantik von EML-Programmen

EML-Programme werden nach dem call by name Prinzip ausgewertet. Das heifst, Argumente
werden unausgewertet an eine Funktion ibergeben und erst dann ausgewertet, wenn auf sie
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TList<int> primes100 = (
divisible(x)(y) = (x % y) == 0,

factors(x) filter(divisible(x)) (fromTo (1) (x)),
isPrime (x) = factors(x) == (cons(1) (cons(x) (nil()))),
allPrimes() filter (isPrime) (from(1)),

m(x) take(x) ( allPrimes )

)[ m(100) 1;

cout << ’Die ersten 100 Primzahlen sind: ’’ << primesl100 << endl;
cout << ’’Jetzt wird es schneller’” << endl;
cout << primesl100 << endl;

Abbildung 7.3: Primzahlberechnung in EML.

zugegriffen wird. Grundoperationen (z.B. +, -, * und /) sind, wie iblich, strikt in beiden
Argumenten; die einfache Selektion IF ist nur im ersten Argument (der Bedingung) strikt.

Ahnlich wie bei der verzégerten Auswertung von Typfunktionen in C++ (siche Seite 137)
bekommen Funktionen, die Argumente verzogert auswerten, Funktionsabschliisse (closures)
als Argumente libergeben. Der Aufruf und die Abarbeitung einer Funktion ist daher weniger
effizient, als bei einer strikten Auswertungsstrategie: Vor dem Aufruf muf Speicherplatz fir
den Abschluft reserviert werden und er muft entsprechend des Funktionsargumentes initiali-
siert werden. Dariiber hinaus erfordert die Auswertung des Abschlusses selbst in der Regel
einen indirekten Speicherzugriff und erschwert weitergehende Optimierungen (z.B. common
subexpression elimination und constant folding).

Wird ein Argument in einer Funktion ohnehin in ausgewerteter Form benétigt, so ist dieser
Mehraufwand {iberfliissig. In EML hat der Benutzer daher die Moglichkeit, die Parameter
einer Superkombinatordefinition mit einer Striktheitsannotation zu versehen, um so die strikte
Auswertung des zugehorigen Arguments zu erzwingen:

square(!x) = x * x

Da der eingebaute Multiplikationsoperator strikt in beiden Argumenten ist, wird der Wert
von x in jedem Fall gebraucht. square ist somit strikt in x, was der Programmierer durch
ein vorangestelltes Ausrufungszeichen zum Ausdruck bringen kann. Eine automatische Strikt-
heitsanalyse bietet EML nicht.

Dank der verzégerten Auswertung kann man in EML mit unendlichen Listen programmieren.
Zur Bearbeitung von Listen stehen eine Reihe von vordefinierten Funktionen zur Verfiigung,
die man auch in der Haskell-Bibliothek findet (z.B. map, fold).

Eine klassische Anwendung zur Demonstration des Programmierens mit unendlichen Listen
ist die Berechnung von Primzahlen mit Hilfe des Siebes von Erathostenes (siehe Abbildung
7.3).

Als Folge der verzogerten Auswertung wird die Liste der ersten hundert Primzahlen erst
wéahrend der Ausgabe berechnet. Die zweite Ausgabe wird daher fliissiger erscheinen.
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In EML gibt es keine Moglichkeit zum pattern matching. Der Typ einer Konstruktorzelle mufs
explizit abgefragt werden. Hierzu stehen die eingebauten Testfunktionen isNIL und isCONS
zur Verfiigung. Zum Zerlegen einer Konstruktorzelle mufs auf die Funktionen head und tail
zuriickgegriffen werden.

Eine Funktion zur Berechnung der Lénge einer Liste sieht in EML daher so aus:

length(x) = IF( isNIL(x),
0,
1 + length( tail(x) )
)

Innerhalb eines EML-Skriptes diirfen auch C++ -Ausdriicke verwendet werden. Diese werden
vor der Abarbeitung des EML-Programmes ausgewertet. Betrachten wir hierzu ein Beispiel:

struct MyClass {
MyClass(int _x) : x(_x) {}
int m(int a) { return x*a; }
double bm(int a,int b) { return a+b / x;}
int x;

};

MyClass object(2);
/)
int val = ( £(x) = x + object.m( 12 ) )[ £(2) 1;

Der Ausdruck object.m(12) wird vor der Abarbeitung des EML-Skriptes zu 24 reduziert.
EML-Skripte durchlaufen gewissermafen einen partiellen Auswerter, wobei die binding time
analysis sehr einfach ist: EML-Variablen sind grundsatzlich statisch, C++ -Ausdriicke (und
damit auch Variablen) sind grundsétzlich dynamisch. Im Gegensatz zu klassischer partieller
Auswertung erzwingen C++ -Funktionen und Methoden statische Argumente.

Das unmittelbare Weiterreichen von EML-Ausdriicken an C++ -Funktionen oder Methoden
ist nicht erlaubt. Zum Beispiel wiirde die Verwendung des Terms object.m( x+1 ) zu einem
Typfehler fiihren, da der Term x+1 zum Typ int inkompatibel ist.

Bevor man C++ -Funktionen und Methoden aus EML-Termen heraus aufrufen kann, mufs man
sie mit dem call Operator in EML-Funktionen umwandeln, die mit dynamischen Argumenten
zurecht kommen und in Curry-Form vorliegen:

eml2cpp(x) = call(sin)(x) + call(object.bm) (x+2) (x/2)

Einzelheiten besprechen wir in Kapitel 10, Abschnitt 10.4.6.

Rekursion ist in EML das einzige Konzept, um Schleifen zu programmieren. Der EML-Ubersetzer
unterstiitzt die Optimierung von endrekursiven Aufrufen, sofern diese durch das spezielle Kom-
mando jump eingeleitet werden:

fac(accu) (x) = IF(x==0,
accu,
jump (fac) (x*axxu) (x-1)

)



Kapitel 8

Syntax und syntaktische Einbettung
von EML in C++

In diesem Kapitel geben wir eine formale Syntax fiir EML an und beschreiben die Uberset-
zung von EML in CoreEML, eine vereinfachte Kernsprache, in der es keine infix-Operatoren
und keine Funktionsapplikationen héherer Ordnung gibt. Wir werden zeigen, wie man die
Ubersetzung von EML nach CoreEML durch geschicktes Ausnutzen von Uberladung in C++
realisieren kann und wie sich der AST zu einem CoreEML-Programm unter Einsatz von C++
-Klassentemplates darstellen 1aft.

8.1 Konkrete und abstrakte Syntax von EML

Die konkrete Syntax zu EML beschreiben wir, wie iiblich, durch eine kontextfreie Gram-
matik (siche Abbildung 8.1) Die Grammatik ist in folgendem Sinne unvollstindig: Da wir
EML in C++ einbetten, EML also eine Teilmenge von C++ ist, sind Operatorpriazedenzen
und Assoziativitdten bereits fest vorgegeben. Ebenfalls unberiicksichtigt bleibt die Moglichkeit
Ausdriicke zu klammern.

Die Menge der funktionalen Variablen v entspricht einer Menge von C++ -Variablen, die
sich durch einen ganz bestimmten Typ auszeichnen (dazu spater mehr). Zur Abgrenzung von
,hormalen” Variablen sprechen wir manchmal auch von funktionalen Variablen.

Die Metavariable ¢ reprisentiert C++ -Konstanten. Darin eingeschlossen sind numerische
Konstanten, die Wahrheitswerte true und false, sowie Konstanten mit benutzerdefiniertem
Typ. Wir werden spéter sehen, daf diese Menge der Konstanten noch etwas grofer ist, da (wie
bei der Integration von V in System Fg% ) EML und Ct+ -Terme gemischt werden konnen.

Streng genommen miifften wir an dieser Stelle von pre-EML sprechen, da die Grammatik die
Produktion von semantisch fragwiirdigen EML-Skripten zuléft (zum Beispiel diirfen beliebi-
ge C++ -Konstanten als Funktionen verwenden werden, was natiirlich unsinnig ist). Derart
fehlerhafte Programme werden spéter durch einen semantischen Analyseschritt herausgefiltert.
Vor der Ubersetzung nach C++ werden EML-Programme in eine einfachere Kernsprache iiber-
setzt, die wir CoreEML nennen und in der es u.a. keine infix-Operatoren und keine spezielle
syntaktische Form fiir IF gibt (siche Abbildung 8.2). Dariiber hinaus werden Funktionsap-
plikationen hoherer Ordnung (z.B. die Anwendung der Funktion f auf die Funktion g) in

161
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tu= Terme:

v Funktionale Vairable
c C+ -Konstante
t oppin t Infix-Operatoren
opun t Prifiz-Operatoren
t(t) Applikation
t() Parameterlose Applikation
IF(¢,t,t) Finfache Selektion
LET(Idefs|(¥) Let-Ausdruck

OPBin = Binéire infix-Operatoren
{+7 —*, [, ==,1=,&&, ||}

opyn 1= Unaére priafix-Operatoren
{+7 o '}

ldefs = Variablenbindung
v=t,ldefs
v=t

args = Argumentliste
(v) args
(v) nicht-striktes Argument
(lv) striktes Argument

scdef = Superkombinatordefinition
v() =t
vargs =t

seript = EML-Skript
scdef

scdef,script

Abbildung 8.1: Konkrete Syntax von EML. Operatorpréizedenzen und Assoziativitdten werden
von der Grammatik nicht berticksichtigt. Sie ergeben sich aus den Bestimmungen des C++
-Standards.

CoreEML durch Einsatz des speziellen Konstruktors App in Applikationen der Ordnung Eins
umgewandelt.

8.1.1 Darstellung von CoreEML in C++

Die Darstellung des AST realisieren wir durch Konstruktortypen, also durch Klassen und
Klassentemplates, so dafs die Struktur eines CoreEML-Programmes sowohl im Typ, als auch
im Wert des AST sichtbar wird.

Im wesentlichen halten wir fiir jede syntaktische Form einen Konstruktor bereit. Einzige Aus-
nahme sind Formen, die allein der Bildung von Listen dienen (ldef und scr), die wir auf
Polytyplisten abbilden.

Es gibt zwei Besonderheiten: Fiir C++ -Konstanten fiihren wir keinen speziellen Konstruktor
ein, sondern speichern sie unmittelbar im AST; es exisitiert kein Gegenstiick zum Konstruktor
PaSc in EML. PaSc werden wir spéter zur Behandlung von partieller Applikation einsetzen



8.1. KONKRETE UND ABSTRAKTE SYNTAX VON EML 163

i ge= Terme:

v Funktionale Variable
c C+ -Konstante
App(t,t) Applikation
Let(ldefs,t)r Let-Ausdruck

ldefs ::= Variablenbindung
sc
sc,ldefs

sc = Superkombinatordefinition
L=

ser = CoreEML-Skript
sc
se,scr

Abbildung 8.2: Syntax von CoreEML.

Il
N S R S

Abbildung 8.3: Konstruktoren zur Darstellung der abstrakten Syntax von CoreEML.

und im ersten Konstruktorargument den Namen des partiell applizierten Superkombinators
und im zweiten Argument, die Liste von Argumenten, die bereits an den Superkombinator
iibergeben wurden, speichern.

Die Klassen zur Représentation der einzelnen Konstruktoren wollen wir nun ein wenig genauer
vorstellen.

Beginnen wir mit funktionalen Variablen. Normalerweise sehen wir in der Typdarstellung nur
den Typ einer Variablen, so dafs wir Variablen nicht wirklich voneinander unterscheiden kon-
nen. Typ- und Wertdarstellung sind eben nicht wirklich dual. Da wir CoreEML-Programme
durch strukturelle Typanalyse in C++ {iibersetzen wollen, ist es jedoch von essentieller Be-
deutung, dafs wir Variablen auch innerhalb der Typdarstellung unterscheiden kénnen.

Variablen miissen auf der Typebene unterscheidbar sein. Wir kénnten, dhnlich wir bei der
Realisierung des staged interpreters in System Ffj}l, Variablen als Instanzen des einstelligen
Konstruktors Var darstellen. Dann kénnten wir nahezu unendlich viele Variablennamen gene-
rieren, indem wir z.B. Zahlen (dargestellt als Typterme aus S und N) als Konstruktorargumente

einsetzen.

In C++ konnen wir auf die aufwendige Zahlendarstellung verzichten, da auch integrale Kon-
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Funktionssymbol Typ Variablenname
+ Var<-10> OpPlus
- Var<-11> OpMinus
* Var<-12> OpMult
/ Var<-13> OpDivide
== Var<-14> OpEqual
I= Var<-16> OpNEqual
J Var<-20> OpNot
- Var<-21> | OpUnaryMinus
+ Var<-22> | OpUnaryPlus
IF Var<-30> OpIf
ILIFT Var<-40> OpLet
jump Var<-50> OpJump
call Var<-60> OpCall

Abbildung 8.4: Vordefinierte Variablennamen fiir CoreEML.

stanten als Template-Argumente zuldssig sind:

template <int NAME>
struct Var {

};

Dieses Klassentemplate ist {iber einen int-Wert parametrisierbar, so dafs sich eine gentigend
grofte Zahl von unterschiedlichen Datentypen generieren lafst.

Instanzen von Var mit negativem Wert fiir Name, sind der internen Verwendung vorbehalten
und werden zur Darstellung der eingebauten Funktionen (z.B: + und IF) eingesetzt (siehe
Abbildung 8.4).

Beziiglich der Einbettung von EML in C++ ergibt sich, daf funktionale Variablen im C++
-Kontext definiert sein miissen, bevor sie in einem EML-Skript verwendet werden kénnen. Es
obliegt dem Programmierer, zu gewéhrleisten, daf sich Variablen mit verschiedenen Namen
auch in ihrem Typ voneinander unterscheiden.

Betrachten wir ein Beispiel:

Var<1> fac;
Var<2> x;

( fac(x) = IF( x==0 , 1, x*fac(x-1)) );

In EML wird nicht zwischen dem Namen von Superkombinatoren und dem Namen von Para-
metern unterschieden. Daher miissen sowohl fac als auch x vor ihrer Verwendung als funktio-
nale Variablen definiert sein. Wichtig ist, daf sie sich im Typ voneinander unterscheiden, da
wir sie im Rahmen der strukturellen Typanalyse sonst nicht auseinanderhalten kénnen.

Den Konstruktor App bilden wir auf ein Klassentemplate ab, das von zwei Typparametern
abhingt: der Funktion F und dem Argument A:
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template <typename F,typename A>

struct App {
App(const F& _f,const A& _a) : f(_f),a(_a) {}
App(const App<F,A>& rhs) : f(rhs.f), a(rhs.a) {}
F £f;
A a;

+;

Die Argumente, die fiir die Templateparameter F und A eingesetzt werden, ermoglichen die
Darstellung von Funktion und Argument auf der Typebene, wihrend die Objektvariablen £
und a der Darstellung des AST im Speicher dienen.

Werden zum Beispiel die funktionale Variable £ durch Var<1> und die Variable y durch Var<2>
reprasentiert, wird der CoreEML-Term

App(App(£,2),y)
durch ein Objekt vom Typ
App<App<Var<1>,int>,Var<2> >
dargestellt.

Das Klassentemplate App weicht nur an einer Stelle von der Konstruktor-Klassentemplate
Analogie ab, die wir in Abschnitt 5.3.2 aufgestellt haben. In App wird ein so genannter Ko-
pierkonstruktor bereitgestellt, mit dessen Hilfe neue Applikationsknoten durch Kopie eines
existierenden erstellt werden konnen. Zwar entspricht dieser Konstruktor exakt dem, was der
C++ -Ubersetzer auch automatisch generiert hitte, allerdings wirkt die explizite Angabe des
Kopierkonstruktors bei vielen C++ -Ubersetzern wie ein Schalter, der die Anwendung der
named return value optimization (NRVO) [106] aktiviert.

Abgesehen von let-Ausdriicken stehen jetzt alle Konstruktoren zur Verfiigung, um EML-
Terme in EMLCore-Terme zu iibersetzen. Zum Beispiel wird der EML-Term

V1 + U2

in CoreEML als

App(App(OpPlus, v1),v2)

dargestellt; bzw. als Objekt vom C++ -Typ
App<App<0pPlus,Var<i> >,Var<2> >

Die infix Operatoren aus EML werden in CoreEML also in Prafix-Notation verwendet. Das
gilt auch fiir das IF-Konstrukt aus EML: Aus IF (., tihen steise) entsteht der CoreEML-Term

App(App(App(0pIf te),tinen) telse)

Abbildung 8.5 zeigt C++ -Typ und Speicherlayout des zugehorigen Objekts fiir einen kom-
plexeren CoreEML-Term. Offenbar liegen die Funktionsargumente konsekutiv im Speicher —
das werden wir spéter bei der Implementierung des CoreEML-Interpreters ausnutzen.
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EML-Term: 1* (2 +f(3))
CoreEML-Term:  App(App(* ,App(App(+,App(f,3)),2)),1)
Darstellung als Datentyp Darstellung im Speicher
App<App<CpMil t, .
App<App<QpAdd, oMl t
App<Var <1>, 4 pAdd
i nt
Var <1>
>
S int(3)
i nt int(2)
> 2 int(1)
>7
i nt
>

Abbildung 8.5: Verschiedene Darstellungsformen eines EML-Terms.

Eine Superkombinatordefinition besteht aus zwei Komponenten: Einer Liste von Parametern
und einem EML-Term. Der Name des Superkombinators ist Bestandteil der Parameterliste —
auf die genaue Darstellung dieser Liste gehen wir aber erst spéter ein.

Superkombinatoren stellen wir als Instanzen des Klassentemplates Sc dar:

template <typename ARGS,typename T>
struct Sc {

typedef ARGS Lhs_t;

typedef T Rhs_t;

Sc(const T& _t) : t(_t) {}

Sc(const Sc& rhs) : t(rhs.t) {}

T t; // T ist immer wvon der Form TML::C< .. >
3

Im Unterschied zu Applikationsknoten, korrespondieren Typ- und Laufzeitdarstellung hier
nicht zu hundert Prozent, da Sc kein Feld zur Aufnahme der Argumentliste zur Verfiigung
stellt. Da EML kein pattern matching unterstiitzt, reicht die Strukturinformation an dieser
Stelle aus, um die Parameterliste eindeutig zu beschreiben (unterschiedliche Variablen unter-
scheiden sich nach Konvention ja auch in ihrem Typ).

FEin let-Ausdruck besteht ebenfalls aus zwei Komponenten. In der ersten Komponente wird
die Liste der Variablendefinitionen hinterlegt, die mit dem Let-Ausdruck eingefiihrt werden.
In der zweiten Komponente wird ein CoreEML-Term hinterlegt.



8.2. PARSING VON EML-PROGRAMMEN 167

template <typename LDEFS,typename T>
struct Let {
Let(const T& _t,const LDEFS& _1) : t(_t),1(_1) {}
Let(const Let& rhs) : t(rhs.t),1(rhs.1) {}
LDEFS 1;
T t; // T ist immer von der Form TML::C< .. >
}s

Ein CoreEML-Skript ist eine Liste von Superkombinatordefinitionen. Zu seiner Darstellung
kénnten wir unmittelbar auf die iibliche Listendarstellung mit TML::C und TML: :N zuriick-
greifen. Um EMLCore Programme jedoch besser von einfachen Listen abgrenzen zu koénnen,
verschachteln wir diese in einer Struktur.

template <typename SCLIST>

struct Script {
Script(const SCLIST& _s) : sclist(_s) {}
Script(const SCLIST& rhs) : sclist(rhs.sclist) {}
SCLIST sclist;

+;

Der Typ Script dient vornehmlich dazu, die Rolle einer Liste durch ein tag zu markieren.

Die durch partielle Applikation entstehenden PaSc-Knoten speichern wir als Instanzen des
folgenden Klassentemplates:

template <int NAME,typename STACK>
struct PaSc {
PaSc(const STACK& s) : theStack(s) {};
STACK theStack;
};

8.2 Parsing von EML-Programmen

Wir hatten bereits gezeigt, daf der C++ -Ubersetzer zahlreiche Operatoranwendungen auf
Funktions- und Methodenapplikationen abbildet (siehe auch [3, Seite 216]). Abbildung 8.6 ver-
mittelt einen Eindruck, wie sich diese Transformation auf ein einfaches EML-Skript auswirkt.

Unsere Aufgabe besteht nun darin, Funktionen und Operatoren so zu iiberladen, daf sie — wenn
sie auf EML-Codefragmente angewendet werden — ein CoreEML-AST-Fragment als Ergebnis
zuriickliefern. Diese Technik hatten wir am Beispiel von Interpretern in System F} bereits
vorgestellt.

Im folgenden werden wir an vielen Stellen Methoden zu den oben definierten Klassentemplates
Var, App, Sc und Script hinzufiigen. Der Ubersicht halber werden wir dann nicht die komplette
Klassentemplatedefinition erweitern, sondern nur die Definition der Methode aufserhalb der
Klasse notieren.
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( fac(x) = If(x==0,1,x*fac(x-1) ),
square(x) = x * x
)[ fac(square(10)) 1;

operator, ( operator=( fac.operator()( x ),
If( operator==(x,0),
1.
operator*(x,
fac.operator () (
operator-(x,1) )
)
)
o
operator=( square.operator()( x ),
operator*() (x,x)
)
) .operator[] ( fac.operator() ( square.operator() (10 ) ) );

Abbildung 8.6: Ein EML-Skript (oben) aus dem Blickwinkel des C++ -Ubersetzers (unten).

8.2.1 Funktionsapplikation

Betrachten wir die Funktionsapplikation t;(t2) und vergessen fiir den Moment, dak es sich
um einen EML-Ausdruck handelt. Der Ausdruck t;(t2) ist genau dann ein giltiger C++ -
Ausdruck, wenn die Variable ¢; mit der Syntax zum Aufruf von Funktionen kompatibel ist.
Das ist der Fall, wenn t; ein Zeiger auf eine undre Funktion, oder aber ein Objekt ist, in dem
die Methode operator () geeignet iiberladen wurde.

Im einfachsten Fall handelt es sich bei £; um eine funktionale Variable, wir erweitern die
Templateklasse Var daher um einen Klammeroperator:

template <int NAME>

template <typename A>

inline App<Var<NAME>,A> Var<NAME>::operator() (const A& a) const {
return App<Var<NAME>,A>(*this,a);

}

Anmerkung 8.1. Die doppelte template-Zeile ist kein Druckfehler, sondern erforderlich. Wir
definieren hier eine Methode fiir das Klassentemplate Var<NAME> (erste template-Zeile). Diese
Methode ist selbst ein Template, welches vom Typparameter A abhéngt (zweite template-
Zeile). O

Wird eine funktionale Variable v vom Typ Var<i> auf ein Argument a vom Typ A angewendet
(£(a)), so interpretiert der C++ -Ubersetzer dies als den Aufruf der Methode operator () der
Klasse Var<1>:

v.operator () (a)

Das Ergebnis dieser Berechnung ist ein Objekt vom Typ App<Var<1>,A>; entsprechend dem
CoreEML-Ausdruck App(f,a).



8.2. PARSING VON EML-PROGRAMMEN 169

Da operator() mit Argumenten beliebigen Typs kompatibel ist, konnen wir bereits jetzt
komplexere EMLCore-Objekte parsen, z.B. wird der Term f (f(x)) korrekt erkannt und in
App(f, App(f, x)) iibersetzt. Wir koénnen funktionale Variable aber auch auf beliebige C++
-Ausdriicke anwenden. Sei d eine C++ -Variable vom Typ double und sin die Sinus-Funktion
aus der Ct++ -Mathematikbibliothek, dann wird der Term f (d=sin(3.9)) als korrekter EML-
Term erkannt — der Term d=sin(3.9) fillt in die Menge der C++ -Konstanten.

Die parameterlose Applikation realisieren wir nach demselben Prinzip durch Hinzufiigen einer
parameterlosen Methode operator () zum Klassentemplate Var. Aus Konsistenzgriinden ge-
nerieren wir auch hier ein Objekt vom Typ App. Der Argumenttyp / das Argument sind nicht
weiter von Bedeutung — wir greifen auf das Symbol zur Darstellung der leeren Liste zuriick:

template <int NAME>

inline App<Var<NAME>,TML::N> Var<NAME>::operator() () const {
return App<Var<NAME>,TML: :N> (*this,TML::N());

}

Wurde eine Funktionsvariable appliziert, so entsteht ein Applikationsobjekt. Dieses stellt selbst
wieder eine Funktion dar und kann auf weitere Argumente angewendet werden, wodurch ein
neues Applikationsobjekt entsteht. Wir tiberladen daher den Klammeroperator des Klassen-
templates App:

template <typename F,typename A>

template <typename A2>

App<App<F,A>,A2 > App<F,A>::operator() (const A2& a2) const {
return App<App<F,A>,A2>( *this, a2 );

}

Seien nun £ vom Typ Var<1> x von einem beliebigen Typ A und y ebenfalls von einem
beliebigen Typ A2. Der Ausdruck f (x) (y) wird vom C++ -Ubersetzer so behandelt, als hitte
der Programmierer

(f.operator() (x)) .operator() (y)

geschrieben. Aufgrund der strikten Auswertung von C++ wird zunéchst der Ausdruck

f.operator () (x)

abgearbeitet, was zu einem Objekt vom Typ App<Var<1>,A > fiihrt. Dies ist ein Klassentyp,
der vom Klassentemplate App abgeleitet ist, welches wir soeben mit einer operator ()-Methode
ausgestattet haben. Aus Sicht des C++ -Ubersetzers ist der Ausdruck £ (x) (y) damit dquiva-
lent zu:

(App<Var<1>,A>(f,x)) .operator () (y)

Der erste Teil des Ausdrucks (App<Var<1>,A>(f,x)) generiert ein temporéres Objekt vom
Typ App<Var<i>,A>. Anwendung der Methode operator() aus dem App Klassentemplate
fithrt zu einem temporédren Objekt, dessen Typ die syntaktische Struktur des EML-Terms
widerspiegelt:
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App<App<Var<i>,A>,A2>( (App<Var<i>,A>(f,x))( £f,x ), y )

Obwohl von der EML-Syntax vorgesehen, schlieflen wir aus, daf C++ -Konstanten (unter
Beriicksichtigung der partiellen Auswertung also allgemeine CH++ -Ausdriicke, die keine funk-
tionalen Variablen enthalten) die Rolle von EML-Funktionen {ibernchmen kénnen.

8.2.2 Infix- und prifix-Operatoren

Die infix-Schreibweise von binédren Operatoren in EML-Termen gewéhrleisten wir durch ent-
sprechendes Uberladen der bindren Operatoren in C++ . Operatorprizedenzen und Assozia-
tivitdten richten sich in EML daher nach den Regeln, wie sie im CH++ -Standard vereinbart
wurden.

Wie zuvor auch, werden Objekte generiert, deren Typ Element der Sprache CoreEML ist.
Hierbei miissen wir sehr sorgfiltig vorgehen. Das Uberladen der Operatoren fiir beliebige
Argumenttypen, so wie wir es bei operartor () getan haben, kommt nicht in Frage. Wiirden
wir beide Funktionsargumente als beliebig vereinbaren, ergeben sich bei der Auflésung von
Uberladung Doppeldeutigkeiten fiir jeden weiteren definierten Operator.

Wir beschrénken uns daher auf die Félle, bei denen funktionale Variablen involviert sind. Alle
anderen Félle iiberlassen wir dem ,partiellen Auswerter”. Abbildung 8.7 zeigt die zum Parsing
notwendigen Uberladungen von operator+. Alle anderen bindren und uniren Operatoren
werden analog behandelt (fiir unére Operatoren sind natiirlich nur zwei Funktionstemplates
erforderlich).

8.2.3 Einfache Selektion

Leider kann operator? in C++ nicht {iberladen werden, weshalb wir fiir EML das Konstrukt
If einfiihren.

Zum Parsing der einfachen Selektion stellen wir drei Funktionstemplates zur Verfiigung:

template <typename C>
App<0pIf,C> IF(const C& c) {

return App<OpIf,C>(0pIf(),c);
}

template <typename C,typename T>
App<App<OpIf>,C>,T> IF(const C& c,const T& t) {

return App<App<OpIf,C>,T>( App<OpIf,C>(0pIf(),c), t);
}

template <typename C,typename T,typename E>
App<App<App<0pIf,C>,T>,E> IF(const C& c,const T& t,const E& e) {
return App<App<App<0pIf,C>,T>,E>( App<App<0OpIf,C>,T>( App<0OpIf,C>(0pIf(),c),
t
),
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// Var + Var
template <int A,int B>
App<App<OpPlus,Var<A> >,Var<B> > operator+(cosnst Var<A>& a,const Var<B>&
b) {
return App<App<OpPlus,Var<A> >,Var<B> >(
App<OpPlus,Var<A> >(OpPlus(), A ), B);
3
// Var + T
template <int A,typename T>
App<App<0pPlus,Var<A> >,T> operator+(const Var<A>& a,const T& t) {
return App<App<OpPlus,Var<A> >,T>( App<OpPlus,Var<A> >(0OpPlus(),a), t );
3
// T + Var
template <typename T,int A>
App<App<0pPlus,T >,Var<A> > operator+(const T& t,const Var<A>& a) {
return App<App<OpPlus,T >,Var<A> >( App<OpPlus,T >(OpPlus(),t), a );
3
// dpp + T
template <typename F,typename A,typename T>
App<App<0OpPlus, App<F,A> >,T> operator+(const App<F,A>& app,const T& t) {
return App<App<OpPlus, App<F,A> >,T>( App<OpPlus,App<F,A> >(0pPlus(),app)
» )5
¥
// T + App
template <typename T,typename F,typename A>
App<App<0pPlus,T>, App<F,A> > operator+(const T& t,const App<F,A>& app) {
return App<App<OpPlus,T>, App<F,A> >( App<OpPlus,T>( OpPlus(),t ), app );
3

Abbildung 8.7: Parsing von binédren infix-Operatoren am Beispiel der Addition.

8.2.4 Superkombinatordefinitionen und Skripte

Eine Superkombinatordefinition ist eine Zuweisung, bei der sich auf der linken Seite eine EML-
Variable, oder ein EML-Term befindet, wihrend die rechte Seite ein EML-Term ist.

Um das Parsing von Superkombinatordefinitionen zu ermdéglichen, miissen wir fiir jedes Ob-
jekt, welches auf der linken Seite der Zuweisung auftauchen kann, den Zuweisungsoperator
iiberladen. Ist o ein Objekt von einem Klassentyp mit {iberladenem Zuweisungsoperator wird
der Programmcode

o = e;
vom C++ -Ubersetzer so behandelt, als hiitte man o.operator=(e) geschriecben.

Die Klassentemplates Var und App werden daher um entsprechende Zuweisungsoperatoren
ergénzt (wir zeigen nur den Fall fiir das Template App):
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// Sc, Sc
template <typename LHS,typename RHS, typename LHS2,typename RHS2>
Script< TML::C<Sc<LHS,RHS>, TML::C<Sc<LHS2,RHS2>, TML::N > > > operator,
(const Sc<LHS,RHS>& scl, const Sc<LHS2,RHS2>& sc2) {
return Script< TML::C<Sc<LHS,RHS>, TML::C<Sc<LHS2,RHS2>, TML::N > > >(
TML: :cons(scl1,TML: :cons(sc2))
);
}
// Script, Sc
template <typename SLIST,typename LHS,typename RHS>
Script< TML::C<Sc<LHS,RHS>, SLIST> > operator, (const Script<SLIST>& script,
const Sc<LHS,RHS>& sc) {
return Script<TML::C<LHS,RHS> >( cons(sc,script.sclist) );
}
// Sc, Script
template <typename LHS,typename RHS,typename SLIST>
Script< TML::C<Sc<LHS,RHS>, SLIST> > operator, (const Sc<LHS,RHS>& sc,
const Script<SLIST>& script) {
return Script<TML::C<LHS,RHS> >( cons(sc,script.sclist) );
}

Abbildung 8.8: Parsing von EML-Skripten.

template <typename F,typename A>

template <typename T>

Sc< App<F,A>, T> App<F,A>::operator=(const T& t) {
return Sc<App<F,A>,T>( *this, t );

X

Ein EML-Skript ist schliefslich eine Sequenz von Superkombinatordefinitionen, die durch Kom-
mata voneinander zu trennen sind. Listen stellen wir als Polytypliste, also unter Riickgrift auf
die bereits in Abschnitt 5.3.2 (Seite 123) vorgestellten Konstruktoren C und N dar. Kurze
Bezeichnernamen global zu definieren ist allerdings ungliicklich, da die Gefahr, dafs es zu
Doppeldeutigkeiten kommt, hoch ist. Wir gehen daher von nun an davon aus, daft die Listen-
konstruktoren C und N, sowie samtliche Listenoperationen im Namensraum TML vereinbart
wurden. Es fehlt also nur noch eine geeignete Uberladung von operator,. Leider kommen wir
mit einer Uberladung nicht aus, da wir EML-Programme in den Datentyp Script einschliefen
wollen (siche Abbildung 8.8).

8.2.5 let-Ausdricke

Das Parsing von let-Ausdriicken ist etwas komplexer, da es hier nicht ausreicht, einen Operator
oder eine Funktion zu iiberladen. Hinter dem EML-Schliisselwort LET steht, eingeschlossen von
eckigen Klammern eine Liste von let-Bindings. Direkt im Anschluf folgt ein EML-Term, der
in runde Klammern zu setzen ist.

Das eckige Klammerpaar [ und Jist in C++ ein unérer postfix-Operator, auch subscript
operator genannt. Wie der Zuweisungs- und Klammeroperator auch, kann er fiir Objekte
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struct LetSymbol {
private:
// Templateklasse zur Reprdsentation des
// Zwischenergebnisses.
template <typename LETLIST>
struct LetHelp {
LetHelp(const LETLIST& 1) : list(1) {}
template <typename T>
inline App<OpLet,Let<LETLIST,T> > operator() (const T& t) const {
return App<OpLet,Let<LETLIST,T> >( OpLet(), Let<LETLIST,T>( list, t ) )
}
LETLIST list;
s
public:
// Subscript-Operatoren
// a) Nur eine Variable wird gebunden
template <typename LHS,typename RHS>
inline LetHelp<TML::C<Sc<LHS,RHS>,TML::N> > operator[] (const Sc<LHS,RHS>&
1) const {
return LetHelp<TML::C<Sc<LHS,RHS>,TML::N> >( cons(1,TML::N()) );
}
// b) Mehrere Let-Bindings
template <typename SCLIST>
inline LetHelp<SCLIST> operator[] (const Script<SCLIST>& prg) const {
return LetHelp<SCLIST>( p.getProgram() );
}
} LET;

Abbildung 8.9: Parsing von let-Ausdriicken. Das EML-Schliisselwort Let ist in Wirklichkeit
ein Objekt vom Typ LetSymbol.

iiberladen werden. Das EML-Schliisselwort LET stellen wir daher als ein Objekt vom Typ
LetSymbol dar. Ein Ausdruck der Form

LET[ £(x)=x+2 1( £(2) )
wird vom C++ -Ubersetzer genauso behandelt wie der Ausdruck
(LET.operator[]( f(x)=x+2 )).operator() ( £(2) )

Zur Gewahrleistung der let-Syntax muf sich das Ergebnis des Indizieroperators wie eine Funk-
tion verhalten, die auf EML-Terme angewendet werden kann. Am einfachsten erreichen wir
dieses Verhalten, indem wir ein neues, internes Funktionssymbol OpLet vereinbaren und dies
zusammen mit dem eigentlichen Let-Knoten in einen App-Knoten packen:

App(OpLet,Let(f(z) = 2, f(2)))

Das Parsing lauft zweistufig ab. Der Indizieroperator der Klasse LetSymbol gibt als Zwi-
schenprodukt ein Objekt vom Typ LetHelp<SCLIST> zuriick, wobei SCLIST dem Typ der
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Let-Bindings, entspricht, die dem Indizieroperator iibergeben wurden. Hierbei handelt es sich
entweder um eine einfache Superkombinatordefinition, oder aber um mehrere, die durch Kom-
mata voneinander zu trennen sind. Diese werden von unserem Parser als Skripte erkannt (siehe
zweite Uberladung von operator[] in Abbildung 8.9).

Streng genommen, miifsten wir noch priifen, ob es sich wirklich um let-Bindings handelt, d.h.
auf den linken Seiten jeweils nur eine Variable steht. Ein entsprechendes Metaprogramm ist
leicht zu erstellen und wir wollen auf seine Angabe aus Platzgriinden verzichten.

Im Zwischenobjekt werden die Let-Bindings gespeichert und der im Klassentemplate LetHelp
definierte Funktionsemulationsoperator ermoglicht, wie gewiinscht, daf wir ein LetHelp-Objekt
auf einen beliebigen Ausdruck anwenden kénnen.

8.2.6 EML-Programme

Damit konnen wir vollstdndige EML-Skripte in unsere interne Darstellung iiberfiihren. Als
Ergebnis des Parsing erhalten wir entweder ein Objekt vom Typ Script<T>, oder ein Objekt
vom Typ Sc<LHS,RHS>, wobei T, RHS und LHS Platzhalter fiir beliebige CoreEML-Terme sind.

Aus einem EML-Skript wird ein Programm, indem wir den Indizieroperator auf einen EML-
Term anwenden. Wir statten die Klassentemplates Sc und Script mit einem passenden Ope-
rator aus, den wir hier allerdings nur skizzieren kénnen, da uns noch Grundlagen beziiglich
der Typinferenz und der Code-Generation fehlen:

template <typename SCLIST>
struct Script {
typedef SCLIST TheScript;
template <typename EMLEXPRESSION>
// Aufruf des Metaprogrammes inferType zur Berechnung
// des Ergebnistyps
typename inferType<TheScript,TML::N,TML::N,EMLEXPRESSION>: :RET
operator () (const EMLEXPRESSION& e) const {
// Ubersetze das EML-Skript durch Aufruf der Metafunktion
// translateCoreEML.
(translateCoreEML<TheScript, EMLEXPRESSION>: :run) (s,e);
}
SCLIST s;
s

In der Implementierung des Indizieroperators tauchen zwei Metaprogramme auf. Das Meta-
programm inferType berechnet aus dem EML-Skript und dem auszuwertenden Term den
Typ des Ergebniswertes. Die Bedeutung der beiden anderen Argumente (TML: :N) erkldren wir
spater.

Das Metaprogramm translateCoreEML ist ein Code-Generator, der aus der Typdarstellung
von Skript und Term Programmcode zur Auswertung des CoreEML-Programmes generiert.
Der dabei zuriickgelieferte Wert mufs natiirlich mit dem durch inferType berechneten kom-
patibel sein.

In den folgenden zwei Kapiteln werden wir die Hintergriinde und die Implementierung dieser
beiden Metafunktionen genauer beschreiben.



Kapitel 9

Typsystem und Typinferenz fur EML

In vielen funktionalen Programmiersprachen kann man auf Typannotationen verzichten. Ein
Typinferenzverfahren versucht einer Funktionen einen Typ zuzuordnen, der moglichst alle
Werte beschreibt, mit denen sie fehlerfrei ausgefiihrt werden kann — einen solchen Typ nennt
man auch einen prinzipalen Typ.

Die Zuordnung eines Typs zu einer beschrankt polymorphen Funktion setzt voraus, dafs man
Einschréankungen an einen Typparameter explizit in der Typsprache ausdriicken kann (z.B. Ty-
pklassen in Haskell: Im Typ Eq a => a -> a wird die Typvariable a auf Typen eingeschrankt,
die der Typklasse Eq angehdren).

Die Typsprache von C++ stellt diese Moglichkeit leider nicht zur Verfiigung. Funktionsbe-
zeichner konnen nahezu beliebig liberladen werden, so daf sich in C++ kein prinzipaler Typ
fiir ein Funktionssymbol finden léfst. Der allgemeinste Typ Va :: V(3 :: x.ac — [ ist natiirlich
kein brauchbarer Kandidat, da er kein prinzipaler Typ ist.

Da wir die eingebauten Operatoren von EML auf C++ abbilden, werden wir folglich keinen
allgemeinsten Typ flir EML-Superkombinatoren angeben kénnen. Das ist insofern nicht weiter
tragisch, als daf wir EML-Skripte weder separat iibersetzen wollen, noch ein Modul-System
fiir EML realisieren m&chten. Uns reicht ein Verfahren, welches uns zu einem EML-Programm
berechnet, welchen Typ das Ergebnis haben wird.

Unser Losungsansatz beruht auf der Idee der abstrakten Interpretation [125, Kapitel 4].
Anstatt ein EML-Programm auf ,normalen” Werten auszufiihren, rechnen wir auf der abstrak-
ten domain der Typen. Konstanten und Variablen werden durch ihren Typ, Grundfunktionen
durch die ihnen zugeordnete Typfunktion ersetzt.

Das Programm
(f@) =x+y )L £W@ 1]

erscheint unter der abstrakten Interpretation folglich als:

(fr xy = +71 x y)[fr[int][int]]

Dabei bezeichnet +1 die abstrakte Interpretation der Additionsfunktion, also die zu operator+
gehorende Typfunktion.

Da die eingebaute Additionsfunktion zweier integer-Zahlen ein Ergebnis vom Typ int liefert,
kann der Term fr[int|[int] mit der Funktionsgleichung zu £ zum Typ int reduziert werden.

175
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Leider gewéihrt C++ keinen direkten Zugriff auf die zu einer Funktion oder einem Operator
gehorende Typfunktion. Wir miissen diese daher als Typfunktion (Metafunktion) nachim-
plementieren. Um auch auf Objekten rechnen zu koénnen, mufs dabei die Klassenhierarchie
berticksichtigt werden. Mehrfachvererbung wird sich insbesondere bei der Berechnung des Er-
gebnistyps von rekursiven Funktionen als problematisch erweisen.

9.1 Typfunktion fiir Grundfunktionen

Wenn wir die zu einer C++ -Funktion gehérende Typfunktion dem C++ -Standard nachemp-
finden wollen, miissen wir Typ-Konvertierungen, Typ-Promotionen und iiberladene Funktio-
nen berticksichtigen.

Selbst dann, wenn man sich auf Grundfunktionen und Basistypen beschriankt, sind die Vor-
gaben des C++ -Standards sehr aufwendig, so dafl wir einige Vereinfachungen vornehmen.

Zu den Basistypen (siehe [3, Seite 53 ff]), die wie in EML berticksichtigen, gehoren

e Integrale Typen: char, short int, int, long int; jeweils mit und ohne Vorzeichen
(signed/unsigned)

e Fliekkomma-Typen: float, double und long double

e Boolescher Typ: bool

Zeiger- und Referenztypen lassen wir zunéchst aufen vor.

Grundfunktionen, die wir in EML zur Verfiigung stellen, sind

e Arithmetische Operatoren: operator+, operator*, operator/ und operator-
e Vergleichsoperatoren: operator== und operator!=
e Negationsoperator: operator!

e Konditionaloperator: operator?:

Arithmetische Operationen sind mit allen Basistypen vertrdglich — einschlieflich dem Typ
bool. Zum Beispiel ist der Term true + true giiltig, da boolesche Werte automatisch in
Werte vom Typ int konvertiert werden kénnen, wobei true dem Wert 1 und false dem Wert
0 zugeordnet ist.

Abgesehen vom Typ bool, liefern alle arithmetischen Operatoren bei typgleichen Argumen-
ten ein Ergebnis, dafs dem Typ der beiden Argumente gleicht. Komplizierter wird es, wenn
die Argumente unterschiedliche Typen haben. Dann wird als Ergebnistyp der konzeptionell
grofere der beiden Argumenttypen gewéhlt.

Mit ,konzeptionell groker” ist gemeint, daf die zum kleineren Typ gehorende Wertemenge
in der zum groferen Typ gehdrenden enthalten ist. Einzige Ausnahme bilden die kleinen
integer-Typen short int und char: Hier wird grundsétzlich ein Ergebnis vom Typ int (mit
passendem Vorzeichen) generiert. Der Grund fiir diese Sonderbehandlung liegt darin, daf der
C++ -Standard fiir den Typ int vorschreibt, dafs dessen Werte in ein Maschinenregister passen
miissen — Operationen auf int-Werten konnen daher sehr schnell abgearbeitet werden.
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Vergleichsoperatoren und Negationsoperator sind ebenfalls mit allen Grundtypen vertriglich
und liefern immer einen Wert vom Typ bool als Ergebnis. Dafs der Negationsoperator auch auf
nicht-boolesche Werte anwendbar ist, ist eine Konsequenz der in C++ eingebauten impliziten
Konvertierungen. Mit der boolean conversion (siehe |3, Seite 61]) konnen Werte mit integralem
Typ in boolesche Werte konvertiert werden. Die floating point integral conversion (siehe |3,
Seite 60]) erlaubt die Konvertierung eines FliekRkomma-Wertes in einen Wert mit integralem
Typ. Wird der Negationsoperator auf einen Fliefskomma-Wert angewendet, so wird dieser
(automatisch) in einen integralen Typ und anschliefend in einen booleschen Typ konvertiert.

In C++ unterscheidet man Typ-Promotionen und Typ-Konvertierungen. Bei einer Typ-Pro-
motion wird ein Wert an eine Variable mit konzeptionell groferem Typ gebunden. Es ist
garantiert, dafs dabei keine Information verloren geht. Im Gegensatz dazu ist eine Konvertie-
rung eine semantische Operation, die einen Wert dndert. Zum Beispiel werden bei der floating
point integral conversion die Nachkommastellen abgeschnitten und sollte sich der verbleibende
Wert nicht als integeraler Wert darstellen lassen, ist das Verhalten laut C++ -Standard sogar
undefiniert.

Fiir EML wollen wir daher nur Typ-Promotionen erlauben und der Negationsoperator soll
nur auf boolesche Werte anwendbar sein. Es ist klar, dafs wir diese Einschrankungen nur fir
Terme erwirken konnen, die funktionale Variablen enthalten. Aus Sicht des Interpreters ist
der Ausdruck !'1.0 vom Typ bool, also eine Konstante. Wir kénnen lediglich verhindern, daf
z.B. die funktionale Variable v im Term !v durch einen Wert ersetzt wird, dessen Typ nicht
vom Typ bool ist.

Typ-Promotionen implizieren eine Ordnung {iber den Typen. Diese Ordnung nennen wir Un-
tertyprelation und bezeichnen sie mit <:. Gilt 77 <: T, so sind Werte vom Typ T} iiberall
dort einsetzbar, wo ein Wert vom Typ T5 erwartet wird — <: reflektiert die Inklusionsbeziehung
der Interpretation eines Typs.

Der C++ -Standard sortiert aber nicht nur Grundtypen, sondern auch Klassen. Eine Ordnung
iiber Klassen 1aftt sich unmittelbar aus dem Quelltext ablesen: ist z.B. eine Klasse D von einer
Klasse B abgeleitet, konnen sich Objekte vom Typ D wie Objekte vom Typ B verhalten. Es
gilt also D <: B.

Wir wollen die Untertyprelation genauer fassen:

Definition 9.1 (Die Untertyprelation <:). Sei Cr(n) die Menge der in der n-ten Zeile eines
C++ -Programmes sichtbaren Typsymbole. Dann ist <:: Cp(n) x Cr(n) definiert durch:

1. VI'elCr:T<:T
2. signed char <: short int <: int <: long int <: bool

3. unsinged char <: unsigned short int <: unsigned int <: unsigned long int <:
bool

4. float <: double <: long double

5. Fiir jede Klassendeklaration class C : Sy,...,S, im Sichtbarkeitsbereich von Zeile n
gilt weiter:

e C<:8¢,---,C<: Sy
e Sy <:D=C<:D mit D € Cr.
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max := Ao *xAf:xif o <: (0 then [ else
if f§ <: « then « else FAIL

arithBinReturn := A« : *.
match a with 7 X 4§ =
if (isBaseTypelv]) and (isBaseTypel[d]) then max[v] [{]
else FAIL

boolBinReturn := A« :: x.
match a with 7 X 4§ =
if (isBaseType[y]) and (isBaseTypel[d]) then bool
else FAIL

bopr := A« :: *.

match « with
OpPlus X v X § =  arithBinReturn[y x J]
OpSub X v X § = arithBinReturn [y x ]
OpDivide X v X § = arithBinReturn[y x J]
OpMult X v X 6 =  arithBinReturn[y x J]

OpEq X v X § = boolBinReturn[y x §]
OpNEq X 7 X § = boolBinReturn [y x §]
else FAIL
uopy := A« k.

match « with
OpUnaraPlus X v = 7
OpUnaryMinus X v = 7

OpNot X bool = bool
OpNot X int = bool
else FAIL

Abbildung 9.1: Vereinfachte Typfunktion fiir unédre und bindre Operatoren, wie sie zur Typ-
berechnung von EML eingesetzt werden.

Die Relation <: lafst sich natiirlich leicht durch eine Typfunktion beschreiben, die TRUE zu-
riickliefert, wenn die zu vergleichenden Typen in <: enthalten sind, und FALSE, falls dies nicht
der Fall ist.

Zur Implementierung der Typfunktionen fiir Grundoperationen greifen wir auf die Untertyp-
relation zurtick und verzichten auf die Sonderbehandlung der kleinen integralen Typen.

Um nicht fiir jeden Operator eine eigene Typfunktion erstellen zu miissen, {ibergeben wir den
Typfunktionen neben den Argumenttyp(en) auch das Operatorsymbol und unterscheiden nur
zwischen unéren und bindren Operatoren.

Die Funktion bopy berechnet den Ergebnistyp von bindren Operatoren. Sie {ibernimmt ein
Tripel aus Operatorname (den wir als Instanz des Konstruktors Var darstellen) und den bei-
den Argumenttypen. Analog erwartet die Funktion uopp, die den Ergebnistyp von unéren
Operationen berechnet, ein Tupel aus Operatorname und Argumenttyp als Argument (siche
Abbildung 9.1).

EMLs If-Anweisung bilden wir auf den Fragezeichenoperator ab, der sich in C++ als drei-
stellige Funktion operator?: darstellt. Allerdings ist die vom C++ -Standard vorgesehene
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Typfunktion fiir diesen Operator ein wenig unflexibel, was die Behandlung von Objekten an-
geht. Vereinfacht dargestellt, ist diese wie folgt definiert:

e Kann das erste Argument an operator?: nicht in einen Wert vom Typ bool konvertiert
werden, liegt ein Typfehler vor und die Typfunktion liefert FAIL als Ergebnis.

e Sind zweites und drittes Argument von einem Grundtyp, wird als Ergebnis der konzep-
tionell grofere der beiden Typen gewéhlt (dieser lafst sich zum Beispiel durch Anwendung
von bopy ermitteln).

e Fiihrt das zweite Argument zu einem Klassentyp Ty und das dritte zu einem Klassentyp
T2, so wird getestet, ob Werte vom Typ T; in Werte vom Typ To konvertiert werden
kénnen und umgekehrt. Sind Konvertierungen in beide Richtungen moglich, so liegt ein
Typfehler vor; ansonsten ist das Ergebnis von dem Typ, in den der andere konvertiert
werden konnte.

Im objektorientierten Kontext kann das Verhalten von opertator?: unnatiirlich erscheinen,
da seine Typfunktion die Klassenhierarchie aufer acht lifst. Betrachten wir dazu folgendes
Codefragment:

class Base {} b;

class D1 : public Base {} di;
class D2 : public Base {} d2;
// Typfehler !

(1==2) 7 d1 : d2;

Es existiert keine Konvertierungsvorschrift, um aus einem Wert vom Typ D1 einen Wert vom
Typ D2 zu machen, oder umgekehrt — es liegt ein Typfehler vor und die zu operator?:
gehorende Typfunktion wiirde FAIL als Ergebnis liefern.

Ifr := Aa.
match o with Xy x40 =
If B = bool then
1f 3| |{v,0} then | [{v,d}
else FAIL
else FAIL
else FAIL

Abbildung 9.2: Typfunktion zu If. Offenbar ist Ift eine strikte Funktion.

Im Sinne der objektorientierten Programmierung erscheint es natiirlicher, nach der kleinsten
gemeinsamen Superklasse von D1 und D2 suchen. Ist diese eindeutig bestimmbar, was wegen
moglicher Mehrfachvererbung nicht immer der Fall sein muss, verwendet man diese Superklasse
als Ergebnistyp von operator?:. Anders ausgedriickt untersucht man, ob die Menge {D1,D2}
ein Supremum beziiglich der Relation <: hat. Existiert dies, so bezeichnet es den Ergebnistyp
von operator?:, ansonsten liegt ein Typfehler vor und wir geben L als Ergebnis zuriick.

Diese Strategie hat den erfreulichen Nebeneffekt, dafl die Differenzierung zwischen Klassen-

und Grundtypen entfallen kann, was die Typfunktion zu operator?: erheblich vereinfacht
(siche Abbildung 9.2).
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struct Vec {
Vec(int _x1,int _x2,int _x3) : x1(_x1),x2(_x2),x3(_x3) {}
int x1,x2,x3;

};

struct colorVec : public Vec {
enum color {white,black};
colorVec(Vec v,color _c=black) : Vec(v), c(_c) {};
color c;

};

Vec operator+(const Veck a,const Vec& b) {
return Vec(a.x1+b.x1, a.x2+b.x2, a.x3+b.x3);

};

Abbildung 9.3: Operatoriiberladung und Subtyping. operator+ kann auch auf Objekte vom
Typ colorVec angewendet werden. Der Ergebnisvektor hat dann die Farbe schwarz.

Sollte der Benutzer Operatoren iiberladen, so kann er die Typfunktion dank der Erweiterbar-
keit von Metaprogrammen sehr leicht anpassen.

Dabei ist jedoch Vorsicht geboten, wenn man Subtyping korrekt beriicksichtigen will: Match
(und entsprechend das pattern matching in C++ ) lassen Subtyping namlich unberiicksichtigt.

Betrachten wir hierzu den Beispielcode aus Abbildung 9.3. operator+ wurde iiberladen und
kann zusétzlich mit folgenden Typkombinationen aufgerufen werden: VecxVec, VecxcolorVec,
colorVecxVec und colorVecxcolorVec. Um diese Kombinationen auch im EML-Kontext
zuzulassen, muf die Typfunktion bopy um entsprechende Behandlungsfille erweitert werden.
Wiirden wir in Match Subtyping beriicksichtigen, kime man mit einem zuséatzlichen Behand-
lungsfall aus.

Im néchsten Abschnitt gehen wir der Frage nach, wie man den Ergebnistyp einer Superkom-
binatorapplikation bestimmt.

9.2 Superkombinatoren und Typfunktionen

Superkombinatoren entstehen durch Komposition von Grundfunktionen. Wenn wir ein EML-
Programm unter der abstrakten Interpretation ausfithren, ersetzen wir Grundfunktionen durch
ihre zugehorige Typfunktion und Konstanten und C++ -Variablen durch ihr Typsymbol.

Wie wir Eingangs an einem Beispiel gezeigt haben, kann man sehr leicht von einem EML-
Skript zu einer Menge von Funktionsgleichungen iibergehen, die der abstrakten Interpretation
entspricht. Dem Skript aus Abbildung 9.4 wiirden wir bei einfacher Vorgehensweise die Typ-
funktionen

addr := Ad:*matchdwith ax [ = bopr[0pPlus X a X fj]
averager := AJ:s*matchdwith o x [ = bopr[0pDivide x addr[a x (] x int]
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( add(x) (y)
average (x) (y)

X+y,
add(x) (y) / 2

)

addr := Ao« :*xA[ :: *x.bopr[0pPlus X a X [3]
averagep := A« ::*.Af:: x.bopr[OpDivide x addy[a][f] X int]

Abbildung 9.4: Einfaches EML-Skript (oben) und daraus abgeleitete Typfunktionen (unten).

zuordnen. Diese Typfunktionen lassen jedoch unberiicksichtigt, daf EML-Superkombinatoren
partiell appliziert werden koénnen. Dariiber hinaus ist das Uberladen von Superkombinatoren
in EML nicht erlaubt, so dafs der Test auf einen kartesischen Typ entfallen kann. Abbildung
9.4 (unten) zeigt die entsprechend angepaften Typfunktionen.

Es sollte klar sein, dafs sich jedes EML-Skript in eine Menge von Gleichungen iiber Typ-
funktionen transformieren lift. Wir verzichten auf die Angabe einer entsprechenden Uberset-
zungsfunktion, weil wir den abstrakten Interpreter auf der abstrakten Darstellung von EML
(CoreEML) operieren lassen wollen. Die Abbildung auf Typfunktionen dient uns lediglich zur
Motivation des Berechnungsverfahrens.

Liegt ein EML-Skript in transformierter Form vor, 14t sich der Ergebnistyp eines Programms
recht einfach bestimmen. Zunéchst wandelt man den auszuwertenden Term in einen Typterm
um, indem man Konstanten durch ihr Typsymbol, Funktionssymbole durch Typfunktions-
symbole und Wertapplikationen durch Typapplikationen ersetzt. So entsteht zum Beispiel aus
dem Term average(2) (3) der Typterm averageg[int|[int].

Diesen Term reduziert man durch gewohnliche Termersetzung, wobei man eine call by value
Semantik zu Grunde legt!:

averagep|int|[int] ~» (Aa.AB.bopr[0pDivide x addr[a][5] X int])[int|[int]
~» (Ap.bopr[0pDivide x addy[int][5] X int])[int]
~ bopr[OpDivide X addy[int][int] X int]

[
[
[
[

~ bopr[0pDivide X bopr|[0pPlus X int X int] X int]

OpDivide X (Aa.AB.bopr[0pPlus X a X f])[int|[int] X int]
OpDivide X (Af.bopr[0pPlus X int X f])[int] X int]

~ bopt

~~ bopr

~~ bopr[OpDivide X int X int]

~» int

Leider ist dieses Vorgehen fiir rekursive Superkombinatoren nicht praktikabel, da die Typ-
funktion zu If in allen drei Argumenten strikt ist (siehe Abbildung 9.2 auf Seite 179).

Betrachten wir zum Beispiel die Fakultatsfunktion fac, die daraus abgeleitete Typfunktion
fact (siche Abbildung 9.5) und den Term fac(10), der dem Typausdruck facy[int] ent-
spricht.

'Die Semantik entspricht im Wesentlichen der Reduktionsrelation ~» fiir System Ff,‘},—Terme.
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( fac(x) = If(x==0, 1, x*fac(x-1) )
)

fact = A« ::*.
Ifp[bopr[0pEq X a X int]x
int X
bopr[0pMult X « x facy[ bopy[0pSub X a X int]] | ]

Abbildung 9.5: Fakultatsfunktion in EML und die daraus hergeleitete Typfunktion.

Der Ergebnistyp von fac(10) entspricht der Normalform zu facr[int]. Um diese zu berechnen,
ersetzen wir den Typparameter « in der rechten Seite von fact durch den Typ int. Da
auch Ifr strikt auszuwerten ist, wird zunédchst das erste Argument reduziert. Wie man leicht
nachvollzieht, entsteht dabei der Typ bool. Das zweite Argument kann nicht weiter reduziert
werden, daher wird mit der Reduktion des dritten fortgefahren:

bopr| OpMult x int x facr[ bopr[0pSub X int X int| | |
~ bopr| OpMult x int x facg[int] ]

Der néchste Redex ist der rekursive Aufruf von fact — wir drehen uns also im Kreis. Mit
einfacher Termersetzung kommt man daher nicht weiter.

In Anlehnung an die Arbeit von Widera [178] wollen wir jetzt ein iteratives Verfahren zur
Berechnung des Ergebnistyps entwickeln. Um Rekursion zu erkennen, merkt sich der iterative
Prozefs, welche Funktionsaufrufe (Funktionsname und Argumenttypen) sich gerade in Bear-
beitung befinden und zu welchen Ergebnistypen diese Aufrufe jeweils fithren konnen.

Bevor wir das weitere Vorgehen beschreiben, erweitern wir die Relation <: um ein kleinstes
Element L (VI' € Ct : T <: L) — der Wert L bringt zum Ausdruck, daf wir keine Aussage
iiber einen Typ machen konnen. Die Typfunktionen zu den Grundoperationen erweitern wir
so, dafs sie | zum Ergebnis haben, wenn ein oder mehr Argumente vom Wert L sind. Die
Typfunktion zu If lassen wir unverandert.

Der iterative Prozefs (der abstrakte Interpreter) ist mit einem Zustand  ausgestattet.  ist
eine Menge von Paaren aus Funktionsabschlufs und einer Menge von moglichen Ergebnistypen,
die sich beim Ausrechnen des Abschlusses ergeben konnen. Initial enthélt diese Menge das Paar
(T, A(T)o), wobei T der zu typisierenden Funktionsaufruf ist, und A(7")g als einziges Element
L enthélt — wir kénnen ja noch keine Aussage iiber den Ergebnistyp von T’ machen.

In Iterationsschritt ¢ wird die Menge A(T"); berechnet. Dazu wird A(T"); mit A(7T);—; initiali-
siert und es werden parallel alle Berechnungspfade durchlaufen. Die Typen, die die einzelnen
Pfade zum Ergebnis haben konnen, werden zur Menge A(T'); hinzugefiigt. Bei der Berechnung
eins If-Terms wird also nicht mit der Regel If reduziert. Die Ergebnistypen von then- und
else-Zweig werden parallel berechnet und in A(T"); mit aufgenommen. Bei der Reduktion
eines Pfades konnen drei Situationen auftreten:

1. Der Pfad enthélt keinen rekursiven Aufruf und ruft auch keine benutzerdefinierte Funkti-
on auf. Der Ergebnistyp ergibt sich allein aus Grundoperationen bzw. deren Komposition
und kann somit direkt berechnet und zur Menge A(T'); hinzugenommen werden.
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2. Der Pfad enthélt einen rekursiven Aufruf; d.h. es gibt ein (77, A(7”)) in Q, so daf T’
zum in Frage stehenden Funktionsaufruf paft. Jedes Element aus A(7”) ist ein mog-
licher Ergebnistyp von T”. Der zum Berechnungspfad gehérende Ausdruck muf unter
Berticksichtigung aller dieser Typen ausgerechnet werden, um anschliefend A(7"); um
die resultierenden Ergebnistypen zu erweitern.

3. Der Pfad enthélt einen polymorph-rekursiven-, oder den Aufruf einer benutzerdefinierten
Funktion. In diesem Fall wird ein neuer ProzefR gestartet, dessen initialer Zustand €' eine
Erweiterung des Zustandes 2 um das Paar (T,, {L}) ist, wobei T, der in Frage stehende
Aufruf ist.

Das Verfahren stoppt, wenn 2; = ;1 gilt. Die resultierende Menge der mdéglichen Ergebnis-
typen bezeichnen wir mit A(T).

Anmerkung 9.1. Das Verfahren entspricht im gewissen Sinne der Ausfiihrung eines dynamisch
getypten Programmes. Ist eine Typfunktion an einer Stelle nicht definiert, bricht das Verfahren
mit einem Typfehler ab. O

Spielen wir das Verfahren am Beispiel der Fakultédt einmal durch. Der abstrakte Interpreter
startet im Zustand Q = {(fac[int], { L}. Beide Pfade des If-Terms miissen berechnet werden.
Der erste Pfad fiihrt unmittelbar zum Typ int, der zweite enthélt einen rekursiven Aufruf.
Als einzig moglicher Ergebnistyp kommt L in Frage. Da die abstrakte Multiplikation mit L
zum Ergebnis | fiihrt, resultiert der zweite Pfad in L. Nach der ersten Iteration befindet sich
der Prozef somit im Zustand ©; = {(fac[int],{L,int})}.

Im zweiten Iterationsschritt kann der rekursive Aufruf zum Wert int oder zu L fithren. Die
abstrakte Multiplikation von int und int fiithrt zum Wert int — die Menge der moglichen
Ergebnistypen vergrofert sich also nicht mehr und es gilt 21 = s, woraus fac[int| = int
folgt.

Das Fakultétsbeispiel war insofern einfach, als dafs es, abgesehen von L, nur einen moglichen
Ergebnistyp gibt. Was tun, wenn mehrere Ergebnistypen moglich sind?

In jedem Fall brauchen wir einen eindeutigen Ergebnistyp, da EML statisch getypt ist und
durch Typelimination iibersetzt werden soll. Das Supremum | | A(T") bietet sich als gute Lo-
sung an, da alle Typen in A(7T) mit diesem Typ vertriglich sind. Lafst sich kein Supremum
finden, so liegt ein Typfehler vor und wir ordnen dem zugehorigen Term den Typ L zu.

Wenn wir jetzt Programmcode fiir eine rekursive Funktion erzeugen, so gehen wir davon
aus, daf jeder rekursive Aufruf einen Wert vom Typ | |A(T') generiert. Da das Supremum
aber nicht in A(7T) liegen mufs, kann es sein, dafs wir bei der Typberechnung nicht alle Falle
berticksichtigt haben.

Betrachten wir exemplarisch eine rekursive Funktion f, die mit einem Argument x vom Typ
T aufgerufen wird und sei | |A(fr[T]) & A(fr[T]). Steht ein rekursiver Aufruf in einem be-
stimmten Kontext (z.B. y: T" % f(z : T)), so haben wir bei der Berechnung des Ergebnistyps
zu f(x) nicht gepriift, ob die Typfunktion bopy an der Stelle OpMult x 7" x | |A(frF[T]) de-
finiert ist. Aukerdem konnte bopr[OpMult x 77 x | | A(fr[T])] zu einem Typ fithren, der nicht
zum Supremum paft (weil er grofer, oder mit dem Supremum unvergleichbar ist).

Eine naive Losung wére, zu verlangen, dal das Supremum grundsétzlich in A(T') liegen mufs.

Dieser Ansatz ist allerdings sehr restriktiv, wie wir am Beispiel der Typfunktion zu IF gezeigt
haben.
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Eine bessere Strategie ist, in einem zweiten Gang nochmal jeden Berechnungspfad zu durchlau-
fen, wobei man jeweils | | A(T) als einzig mogliches Ergebnis der Rekursion betrachtet. Erhélt
man dabei einen Ergebnistyp 7" mit 77 <: | |A(T), so ist | | A(T) der gesuchte Ergebnistyp,
ansonsten | .

Das soeben beschriebene Verfahren der Ergebnistypberechnung ist aufwendig und seine Kom-
plexitdt (Laufzeit) héngt stark von der Grofe der Menge A(T') ab.

Da uns die Aspekte des Typsystems nur am Rande interessieren, nehmen wir bei der Imple-
mentierung des abstrakten Interpreters folgende Vereinfachung vor: Anstatt alle moglichen
Ergebnistypen in € zu speichern, berechnen wir das Supremum iterativ. Laft sich zu zwei
Typen kein Supremum finden, brechen wir die Typberechnung mit dem Ergebnis | ab.

Es ist klar, dafs wir damit einige typisierbare Funktionen ausgrenzen, denn offenbar gilt

3 |_|{a1, ag, s} = 3 |_|{a1, as}

im Allgemeinen nicht (siche Abbildung 9.6). Diese Einschriankung ist aber insofern vertretbar,
als dafs sie nur bestimmte Formen der Mehrfachvererbung betrifft.

Ebenfalls verzichten wir auf die explizite Programmierung des Tests, ob der Kontext eines
rekursiven Aufrufs mit dem ermittelten Supremum vertraglich ist. Spéater, nach der Uberset-
zung von CoreEML nach C++ | wird ein eventueller Fehler ohnehin vom C++ - Typechecker
erkannt.

In letzter Konsequenz bedeuten diese Vereinfachungen, daf wir If-Terme nicht mehr gesondert
behandeln miissen, sondern sofort mit Ify reduzieren kénnen. Typmengen sind nicht mehr
erforderlich und im Zustand des Interpreters muft nur noch die Aufrufspur gespeichert sein.

Abbildung 9.6: Grafische Darstellung der Typrelation <:. Gilt @ <: 3, so sind « und 3 mit
einer gerichteten Kante verbunden, die von « ausgeht. Der reflexive Anteil von <: ist nicht
dargestellt. Offenbar existiert kein Supremum zu «q und ag. Zwar sind sowohl 3, als auch ~
obere Schranken zu {aj,as}, allerdings sind diese bzgl. <: unvergleichbar, so daf sich kein
kleinstes Element bestimmen 1aft. Zur Menge {1, as, ag} 14kt sich im Verlgeich dazu, mit 3
sehr wohl ein Supremum finden.
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9.3 Typinferenz fiir EML-Skripte

Im vorherigen Abschnitt haben wir ein Verfahren zur Berechnung des FErgebnistyps von EML-
Programmen beschrieben. Zentraler Bestandteil war ein abstrakter Interpreter fiir EML. In
diesem Abschnitt wollen wir eine Implementierung des Typinferenzverfahrens beschreiben,
die direkt auf der internen Darstellung von EML-Programmen aufsetzt; mit anderen Wor-
ten werden wir einen abstrakten Interpreter fiir CoreEML vorstellen, der auf Typsymbolen
operiert.

Den Interpreter werden wir nicht als System Fz‘j},—Funktion, sondern in Form von Inferenzre-
geln angeben, da uns diese eine kompaktere und iibersichtlichere Schreibweise erlauben. Wir
werden spéater kurz darauf eingehen, wie man aus dem Regelwerk eine System Ffj‘fg—Funktion
gewinnt kann und wie man diese in C++ implementiert.

Wir setzen voraus, dafs ein EML-Skript Pgasr, als CoreEML-Skript Pooreparr, vorliegt.

Der Zustand des abstrakten Interpreters besteht aus zwei Komponenten:

e cinem Stack, auf dem die Argumente an einen Superkombinator abgelegt werden; sowie

e ciner Menge aus den in Bearbeitung befindlichen Superkombinatoraufrufen (Funktions-
abschliisse).

Den Stack realisieren wir als Polytypliste und notieren ihn in der Form {73 : --- : T,,[}, wobei
die Stackspitze immer links steht. Die Aufrufhistorie stellen wir als Menge von Stacks dar.

Die Zustandsiibergénge des Interpreters beschreiben wir im Stil einer big step Semantik.

Préamisse

{Jaslh et dr st o

(Regelname)

Die Regel Regelname beschreibt den Ubergang vom Zustand {las[} ¢t in den Zustand
{la’]} ct’. Der Ubergang ist moglich, wenn der aktuelle Stack mit dem Muster o unifizierbar
ist, und die in der Pramisse genannten Bedingungen erfiillbar sind.

Der Interpreter erreicht einen Endzustand, wenn der Stack ausschlieflich eine Konstante oder
eine Variable enthélt.

Abbildung 9.7 listet alle Transitionsreglen auf.

Das Regelwerk ist algorithmisch zu interpretieren. In einem bestimmten Zustand sucht man
eine Regel, deren Stackmuster zum aktuellen Stack paft. Anschliefend wird die Regel in-
stanziiert; d.h. Mustervariablen werden durch konkrete Typen ersetzt. Wie man sich leicht
iiberzeugen kann, lassen sich die Muster so ordnen, daf dieser Vorgang durch einen Match-
Term realisiert werden kann.

Hat man eine passende Regel gefunden, so werden die Pramissen von oben nach unten und von
links nach rechts abgearbeitet. Sofern eine Pramisse einen Zustandsiibergang beschreibt, wird
die linke Seite als neuer Zustand angenommen, um daraus einen Endzustand zu berechnen.
Die Pramisse gilt als erfiillt, wenn der berechnete Endzustand zum Muster der rechten Seite
palst.

FEine Préamisse kann aber auch allgemeine Forderungen enthalten, die in der Implementierung
z.B. durch den Einsatz von If oder Match abgefragt werden kénnen. Zum Beispiel wird in der
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kopf(ar) & {App, Var, PaSc} Corch ML

{or - asl ct Ur {or:as] ct (Const)

{var(p) : aslt ct Yr {|Var(p) : asl}p ct (FVar)

{Joalt ctUr {Talt ct
{lar :Ta:aslt ctr {T: s} ct

A
App(ap,aq) :aglt ct Ut {7 : o5} ct (e
{|App( ) sl s
bopr[n X a1 X ap] =T .
B (0]
{n:o1:az:aglt et Ur {T:asl} ct (BinaryOp,)
falls 7 € {OpPlus, OpMinus, OpMult, OpDivide, OpEqual,- - - }
uopp[n X o] =T
U o
T o asl cf Un {T s o (URayOP,)

mit 7 € {OpUnaryPlus, OpUnaryMinus, OpNot}

If'ﬂ‘[ac X ar X aE] =T
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(If)
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v(vy) - (vy) =t € Peyr Ft:T,v:Var(ay)
{Var(ay ) : aq : -+ : anlt € ct

{Var(ay) g : -+ s s aglt et Jp {L:agl} ct

(ScRek)

v(vy) - (vn) =t € Peyyp Ft:T,v:Var(ay)
n>m

{Var(ay):aq: - :anl} c U {PaSc(Var(ay),{ar : - - : anP)} ct

(ScPa)
{Var(ay) g : -t apm : B)} ct bp {T7: S|} «ct
{PaSc(Var(ay),{a1 : -t anlt) : B} ct Y {T7: |} ct

{Tinstp ct Yo {T} et
{OpLet : Let({|Var(ay) = Th, - ,Var(ay) =T}, T) : asl} ct Ur {77 : asl} ct

(ScPaApp)

(Let)

mit Tinse = T [Th/Var(aq), Ty /Var(az), - -+ , T}, /Var(a,)]
TQI = T2 [Tl/Var(al)]
T = T5 [Th /Var(ay ), T4 /Var(]

T) =T, [Ti/Var(ey), T3 /Var(as), - - Tp_y /Var(T,—1)]

Abbildung 9.7: Typberechnung
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Pramisse der Regel Const verlangt, daft der an die Mustervariable ar gebundene Typ weder
ein Applikations-, noch ein partieller Applikationsknoten, noch eine funktionale Variable ist.

Betrachten wir die Regeln im einzelnen:

Liegt auf der Stackspitze eine Konstante, also ein C++ -Typname, dessen Kopfsymbol weder
App, noch Var oder PaSc ist, sind keine weiteren Berechnungen erforderlich. Dasselbe gilt fiir
funktionale Variablen, sofern diese keine Operationssymbole oder Superkombinatoren bezeich-
nen (und somit unter eine der Regeln BinaryOp, UnaryOp, If, Sc oder SCRek, oder ScPa
fallen).

Befindet sich auf der Stackspitze ein Knotentyp App(ar,a4), wird zunichst das Argument
reduziert (strikte Auswertung). Dazu wird der Interpreter mit einem Stack gestartet, der
alleine das Argument a4 enthilt. Anschliefend wird der Funktionsaufruf reduziert. Auch
dazu wird der Interpreter mit einem neuen Stack gestartet. Dieser geht aus dem alten Stack
hervor, indem man den Applikationsknoten entfernt und dafiir nacheinander das ausgewertete
Argument T4 und die Funktion apr auf dem Stack ablegt. Kann dieser Stack zu einem Stack
{T : o/s[} reduziert werden, kann der Automat den Applikationsknoten durch den Typ T
ersetzen und mit der Berechnung fortfahren.

Abbildung 9.8 verdeutlicht die Wirkung der Regel App. Es werden zunéchst alle Argumente
ausgewertet und auf dem Stack abgelegt, bis schlieflich ein Funktionssymbol auf der Stack-
spitze liegt.

r(a)(b)(c)(a)
App( App(App(App(f,a), b),c),d)

U R @

cd ~f-mm d
by A|----------: Q Qc

ay ~T-------- Q b

— /

Stackzeiger f a

Abbildung 9.8: Wirkung der Regel App.

Eingebaute Funktionen werden von den Regeln BinaryOp,, UnaryOp, und If abgedeckt. So-
fern geniigend Funktionsargumente auf dem Stack liegen, werden diese als Parameter an die
zugehorigen Typfunktionen iibergeben und vom Stack gelGscht.

Genau genommen bezeichnen BinaryOp, und UnaryOp, Mengen von Regeln, wobei 7 ein Platz-
halter fiir eine CoreEML-Variable ist, die einem eingebauten EML-Operator zugeordnet ist
(siehe Abbildung 8.4 auf Seite 164). Zum Beispiel schreiben wir Binary0pggp;,s, wenn wir die
Reduktion mit dem binéren Plus-Operator meinen.

Die Regeln Sc, ScRek und ScPa zur Behandlung von Superkombinatoraufrufen sind etwas
aufwendiger. Liegt auf der Stackspitze eine funktionale Variable Var(ay ), die im EML-Skript
Prur als Superkombinator verwendet wird?, sind drei Félle zu unterscheiden:

2Wir geben die Superkombinatordefinition der Lesbarkeit halber als EML-Term an. Bedingungen der Art
F t : T beziehen sich weniger auf die Typinferenz, sondern geben uns Zugriff auf die Darstellung von t als
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e Es liegen geniigend viele Argumente fiir den Superkombinator auf dem Stack und es
handelt sich um keinen rekursiven Aufruf (Regel Sc). In diesem Fall werden Funktions-
variable und Argumente vom Stack entfernt, die instanziierte rechte Seite der Superkom-
binatordefinition wird auf dem Stack abgelegt, die Aufrufspur entsprechend erweitert,
und anschliefend eine Normalform 7T berechnet. War das erfolgreich moglich, kénnen
Funktionsname und Argumente vom Stack entfernt und durch den Typ T ersetzt wer-
den.

e Es liegen zwar geniigend viele Argumente auf dem Stack, jedoch handelt es sich um
einen rekursiven Aufruf (Regel ScRek). Dann werden Funktionssymbol und Argument
entfernt und der Typ L auf dem Stack abgelegt.

e Es handelt sich um eine partielle Applikation (Regel ScPa). In dieser Situation werden
Funktionsname und Argumente durch einen PaSc-Knoten ersetzt, der den Funktionsna-
men und die bisher applizierten Argumente speichert.

Knoten, die aus partieller Applikation entstanden sind, konnen auf weitere Argumente an-
gewendet werden (Regel ScPaApp). Liegen weitere Argumente vor, wird der PaSc-Knoten
aufgebrochen; d.h. er wird vom Stack entfernt, um anschliefend die in ihm gespeicherten
Argumente und den Funktionsnamen auf dem Stack abzulegen. Anschlieffend wird mit der
Reduktion fortgefahren, wobei der Typ T entsteht.

Let-Ausdriicke werden von der Regel Let abgedeckt. Die Regel ist so konstruiert, dafs einmal
eingefiihrte Let-Variablen in nachfolgenden Let-Bindings verwendet werden koénnen. Anson-
sten wird als Ergebnis der Term 7" zuriickgeliefert, der sich durch Reduktion des instanziierten
Terms 71,4 ergibt.

In Anhang A .4 wird die Arbeitsweise des abstrakten Interpreters am Beispiel der Fakultéts-
funktion demonstriert.

9.4 Implementierung der Typberechnung

Die Untertyprelation haben wir bei der Vorstellung des abstrakten Interpreters implizit vor-
ausgesetzt. Da es in C++ keine direkte Moglichkeit gibt, zu priifen, ob zwei Typen in dieser
Relation stehen, miissen wir ein entsprechendes Metaprogramm selbst zur Verfiigung stellen.

Am einfachsten scheint die Implementierung von <: als Préadikat:

template <typename T1,typename T2> struct

subType { typedef FALSE RET }; };

template <> struct

subType<signed char,signed int> { typedef TRUE RET; 1};
/)

Das reflexive und transitive Verhalten von <: muf dabei explizit beriicksichtigt werden, so daf
man sehr rasch zu einer hohen Zahl an Template-Spezialisierungen kommt und die Erweiterung
von <: um neue Typen sehr aufwendig wird.

CoreEML-Term. Es ist darauf zu achten, daft ein Superkombinator mit einer Striktheitsannotation versehen
sein kann.
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template <typename T,typename E>
struct supremum;

template <typename T> struct supremum<T,T> { typedef T RET; 1};
template <typename T> struct supremum<TBottom,T> { typedef T Ret; };
template <typename T> struct supremum<T,TBottom> { typedef T Ret; };
template <> struct supremum<int,double> { typedef double RET; };

template <typename T,typename E> struct
inferIf<bool,T,E> { typedef typename supremum<T,E>::RET RET; 1};

Abbildung 9.9: Metaprogramm zur Berechnung des Supremums zweier Typen.

Eine Metafunktion, die anhand von subType das Supremum zweier Typen 7} und 75 berechnet,
&8t sich nur sehr schwer und unter grofem Aufwand implementieren. Zunéchst miiffte man alle
Typen heraussuchen, die grofer als 77 und 75 sind, um dann das eindeutig kleinste Element
dieser Menge zu bestimmen. Das Problem liegt dabei in der Konstruktion der Menge aller
Typen, die in einer Ubersetzungseinheit verwendet werden, da diese von C++ -Programm zu
C++ -Programm variiert.

Anstatt <: direkt zu implementieren legen wir deshalb eine Metafunktion supremum fest, die
das Supremum zweier Typen direkt berechnet (siche Abbildung 9.9). Den kleinsten Typ L
stellen wir als Klasse Bottom dar, deren Konstruktor wir als privat vereinbaren, so daf man
keine Objekte von diesem Typ erzeugen kann.

Abgesehen von Grundtypen, kann man die Berechnung des Supremums in vielen Féllen auch
auf Konvertierbarkeit zuriickfithren. Sind Objekte einer Klasse A in Objekte einer Klasse B
konvertierbar (aber nicht umgekehrt), so liegt die Vermutung nahe, dak A <: B gilt. Die
Existenz von Konvertierungsoperatoren lafit es diesem Verfahren natiirlich an Beweiskraft
fehlen und es sollte daher nur optional angeboten werden.

In Anhang B.4 zeigen wir ein Metaprogramm zum Test auf Konvertierbarkeit.

Unter Verwendung der Metafunktion supremum lassen sich die Metafunktionen zur Berech-
nung der Riickgabetypen der in EML eingebauten Operationen sehr leicht formulieren (siehe
Abbildung 9.10).

Die Transitionen des abstrakten Interpreters implementieren wir als Metafunktion inferType,
die Stack, Aufrufspur und auszuwertenden Term als Parameter tibernimmt und in RET den
berechneten Ergebnistyp zurtickliefert.

Im Vergleich zum Modell liegt der auszuwertende Term nicht auf der Stackspitze, sondern
wird in einem separaten Argument iibergeben — das macht das pattern matching ein wenig
iibersichtlicher. Stack und Aufrufspur werden wie im Modell als Polytyplisten dargestellt,
die — wie gewohnt — mit Hilfe des Klassentemplates TML: :C und der Klasse TML: :N gebildet
werden. Funktionsabschliisse werden als Tupel mit Namen aCall dargestellt, wobei die erste
Komponente den Namen des Superkombinators enthélt und die zweite der Aufnahme der
Argumentliste dient:

template <typename SCNAME, typename ARGS>
struct aCall {};
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template <typename Al,typename A2,typename BinOp>
struct binaryReturn;

// OpPlus

template <typename T> struct

binaryReturn<T,T,0OpPlus> { typedef T RET; };
template <typename T> struct
binaryReturn<TBottom,T,0pPlus> { typedef TBottom Ret; };
template <typename T> struct
binaryReturn<T,TBottom,OpPlus> { typedef TBottom Ret; };

template <typename T1,typename T2> struct
binaryReturn<T1,T2,0pPlus> { typedef typename supremum<T1,T2>::RET RET; };
// usw.

template <typename A,typename Op>
struct unaryReturn;

template <typename A> struct
unaryReturn<A,OpUnaryPlus> { typedef A RET; };
// usw.

template <typename C,typename T,typename E>

struct ifReturn;

template <typename T,typename E>

struct ifReturn<bool,T,E> { typedef supremum<T,E>::RET RET; };

Abbildung 9.10: Ausschnitt aus der Metafunktion binaryReturn zur Berechnung des Ergeb-
nistyps von bindren Operationen.

Jede Regel aus Abbildung 9.7 entspricht genau einer Template-Spezialisierung. Exemplarisch
zeigen wir hier nur die Umsetzung der Regeln App und Sc.

Die Regel App kann angewendet werden, wenn ein App-Knoten auf der Stackspitze liegt. Die
erste typedef-Deklaration entspricht der ersten Préamisse der Regel App. Sie wirkt wie ein
let-Ausdruck fiir Typen: Der ,Variablen” Arg wird das Ergebnis der abstrakten Interpretation
des Arguments zugewiesen. Die zweite typedef-Deklaration entspricht der zweiten Pramisse
der Regel App. Das ausgewertete Argument wird auf dem Stack abgelegt, um anschlieffend
den abstrakten Wert der Funktionsapplikation zu berechnen und ihn im Feld RET verfiighar
zu machen.

Am aufwendigsten ist die Behandlung von Superkombinatorapplikationen (siehe Abbildung
9.11), bei denen wir auf zahlreiche Standardlistenoperationen zuriickgreifen: Length<L> be-
rechnet die Lénge der Liste L; Take<N,L> extrahiert die ersten N Elemente einer Liste L;
Drop<N,L> l6scht die ersten N Elemente aus der Liste L und Member<E,L> priift das Vorhan-

densein des Elementes E in der Liste L. Die Implementierung dieser Funktionen findet sich in
Anhang B.2.

Die ersten drei Zeilen entsprechen wieder einem let-Ausdruck: Der Variablen Arity wird die
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te

};

};

inferType<SCRIPT,STACK,CALLTRACE,App<F,A> > {

template <typename SCRIPT,typename STACK,typename CALLTRACE,int NAME> struct
inferType<SCRIPT, STACK, CALLTRACE, Var<NAME> > {

mplate <typename SCRIPT,typename STACK,typename CALLTRACE,
typename F,typename A> struct

// Typ des Arguments errechnen und in Arg zwischenspetichern
typedef typename

inferType< SCRIPT, TML::N, CALLTRACE, A>::RET Arg;

// Arg auf dem Stack ablegen und anschliefend

// Typ der Funktion errechnen ..

typedef typename

inferType< SCRIPT, TML::C<Arg, STACK>, CALLTRACE, F>::RET RET;

// Aufzdhlungstypen konnen in integer-Werte konvertiert werden!
enum { Arity = getScArity< SCRIPT, Var<NAME> >::Ret };
typedef typename TML::Take<Arity,STACK>::RET ArglList;

enum { isRecursiveCall = TML::Member<aCall<Var<NAME>, ArgList>,

CALLTRACE
>::RET };
typedef If< isRecursiveCall,
TBottom,
typename
If< Arity <= TML::Length<STACK>::Ret,
typename

inferType< SCRIPT,
typename TML::Drop<Arity,STACK>::RET,
TML: :C< thisCall, CALLTRACE>,
typename
instantiate<SCRIPT,STACK,NAME,ArgList>::RET

>::RET,
PaSc<NAME, ArgList>
>::RET RET;

Abbildung 9.11: Abstrakte Interpretation von Applikationsknoten (Regel App) und Super-
kombinatorapplikationen (Regeln Sc, ScRek und PaSc).
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Zahl der Argumente zugewiesen, die der Superkombinator erwartet; ArgList nimmt die ersten
Arity Elemente des Stacks auf und isRecursiveCall speichert das Ergebnis der Suche von
aCall<Var<NAME>, ArgList> in der Aufrufspur.

Abhéngig davon, ob es sich um einen rekursiven Aufruf handelt und geniigend Argumente auf
dem Stack bereitliegen, wird entweder L zuriickgegeben, der abstrakte Wert des instanziieren
Superkombinators berechnet, oder aber ein PaSc-Knoten zuriickgegeben.

Die Funktion instantiate ersetzt die in der rechten Seite einer Superkombinatordefinition
auftretenden Variablen durch die entsprechenden Werte auf dem Stack.

Abbildung 9.12 zeigt einen Ausschnitt der Metafunktion instantiate. Der zu einem Term
gehorende Baum wird traversiert: Es wird jeweils zu allen Kindknoten verzweigt, um dann
bottom-up den neuen Term zu konstruieren. Wird beispielsweise ein Applikationsknoten be-
sucht, so werden zundchst Funktions- und Argumentteil instanziiert, um dann einen neuen
Applikationsknoten zu konstruieren und als Ergebnis an den Aufrufer zuriickzuliefern. Trifft
man beim Traversieren auf eine Variable, so mufl diese durch den auf dem Stack befindlichen
Wert ersetzt werden. Dabei ist darauf zu achten, dafs der zu oberst liegende Wert dem letzten
Argument an einen Superkombinator entspricht.
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template <typename SCRIPT,typename STACK,int NAME,int EXPRESSION> struct
// ’Konstanten”
instantiate { typedef EXPRESSION RET; }
template <typename SCRIPT,typename STACK,int NAME,
typename F,typename A> struct
// Applikationsknoten
instantiate<SCRIPT,NAME,App<F,A> > {
typedef typename instantiate<SCRIPT,NAME,F>::RET instF;
typedef typename instantiate<SCRIPT,NAME,A>::RET instA;
typedef App<insF,instA> RET;
s

template <typename SCRIPT,typename STACK,int NAME,
int VARNAME> struct

instantiate<SCRIPT,STACK,NAME,Var<VARNAME> > {

// Superkombinatordefinition extrahieren

typedef typename GetScDefinition<SCRIPT,NAME>::RET SCDef;

// Linke Seite dieser Definition in Lhs speichern.

typedef typename SCef::Lhs_t Lhs;

enum { // Zahl der Argumente, die Superkombinator erwartet

arity = GetScArity<SCRIPT,NAME>: :Ret,
// Position dieses Arguments in der Definition
argpos = GetArgPos<LHS,Var<VARNAME> >::Ret,

// Position des Arguments auf dem Stack
stackpos = arity - argpos - 1,
stacksize = TML::Length<STACK>::RET
s
typedef typename
IF< (argpos >= arity),// Falls argpos >= arity, handelt es sich nicht
// um ein Superkombinatorargument und wir lassen
Var <VARNAME>, // die Variable unverdndert.
typename
IF< (stacksize <= stackpos), // Ist Argument wirklich da?
TML: : At<STACK, stackpos>: :RET,
Var <VARNAME>
>::RET
>::RET RET;
s

Abbildung 9.12: Instanziierung eines Superkombinators fiir die Falle, wo der zu instanziierende

Term keine Variable ist.
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Kapitel 10

Graphreduktion - Dynamische
Semantik von EML

Der Semantik von EML liegt eine nicht-strikte Argumentauswertung zu Grunde. Funktions-
argumente werden also nicht, wie beim gerade besprochenen abstrakten Interpreter, vor dem
Funktionsaufruf ausgewertet, sondern unausgewertet als Funktionsabschlufs iibergeben. Um
doppelte Argumentauswertung zu vermeiden, realisieren wir eine verzogerte Auswertungsstra-
tegie mittels Graphreduktion [175]. Dabei lehnen wir uns an die von Peyton Jones und Lester
in [140] vorgestellte Template Instantiation Machine (TIM) an'.

Nachdem wir das Prinzip der Graphreduktion erldutert haben, werden wir die TIM vorstellen,
um dann einen Uberblick iiber ihre Implementierung zu geben.

10.1 Prinzip der Graphreduktion

Terme werden bei der Graphreduktion nicht als Baume, sondern als Graphen dargestellt; d.h.
mehrere Knoten kénnen sich einen Kindknoten teilen. Bei der Reduktion wird immer der am
weitesten links auften stehende Redex gewahlt. Die Termreduktion entspricht dem Ersetzen
eines Teilgraphen durch das Reduktionsergebnis. Handelte es sich um einen gemeinsamen
Knoten, wird das Ergebnis fiir alle Vaterknoten sichtbar — dieser Effekt ist die Essenz der
verzogerten Auswertung.

Betrachten wir die Arbeit eines Graphreduzierers an einem einfachen Beispiel: Gegeben sei
das folgende EML-Programm

( square(x) = x * x,
main() square (square(3))
) [ main ]

Der auszuwertende Term ist main, der durch folgenden, trivialen Graph représentiert wird:

| main

! Anmerkung: Der Begriff Template hat nichts mit C++ -Templates zu tun. Gemeint ist hier die rechte Seite
einer Superkombinatordefinition, die mit den konkreten Argumenten instanziiert wird.

195
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Da der Superkombinator main keine Argumente erwartet, ist main selbst ein Redex und kann
unmittelbar durch die rechte Seite der Superkombinatordefinition ersetzt werden. Dabei ent-
steht der Graph

main --> @
/ \

square Q@
/\

square 3

Applikationsknoten stellen wir mit dem Symbol @ dar.

Der am weitesten links aufen liegende Redex ist die dufere Anwendung des Superkombinators
square. Man reduziert diese Superkombinatorapplikation, indem man den Wurzelknoten des
Redex durch eine Instanz der rechten Seite von square ersetzt. Bei der Konstruktion des
zugehorigen Graphen wird der Parameter x mit einem Zeiger auf den Teilgraphen substituiert,
der das an x zu bindende Argument square 3 reprisentiert:

Q! e!
/\ /\
square @ > @ \
/\ / \___@
square 3 * / \
square 3

Den Wurzelknoten, der durch die Reduktion iiberschrieben wird, markieren wir mit einem
Ausrufungszeichen.

Am resultierenden Graphen kann man den Unterschied zwischen einer einfachen, nicht-strikten
Auswertungsstrategie und der lazy evaluation (Graphreduktion) klar erkennen: Dadurch dafs
im Rumpf des Superkombinators Zeiger und keine Baume substituiert werden, taucht das
Argument square (3) nicht doppelt auf, sondern wird zu einem gemeinsam genutzten Teilbaum
— aus dem Baum ist ein echter Graph entstanden.

Der néchste Redex ist square(3). Obwohl weiter aufsen stehend, kommt die Multiplikation
als Redex nicht in Frage, da sie beide Funktionsargumente in ausgewerteter Form erwartet (*
ist strikt in beiden Argumenten). Zur Reduktion von square 3 wird abermals die rechte Seite
der Superkombinatordefinition von square instanziiert, um anschlieftend den Wurzelknoten
des Redex mit dem FErgebnis der Instanziierung zu iiberschreiben.

Q c]
/\ /\
e \ —— e \
/\___e! / \___@!
i /\ g /\
square 3 @ \
/ \___3

Die Konstante 3 wird zu einem gemeinsamen Knoten. Da die Argumente der inneren Multi-
plikation nicht weiter reduziert werden konnen, wird der Teilgraph zu 3 * 3 mit dem Multi-
plikationsergebnis ersetzt:
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Q Q
/ \ / \
@ \ e \
/ \___@ --> / \___9
* / \ *
@ \
/ \___3
*

Das Ergebnis der Multiplikation wird in beiden Applikationsknoten der duferen Multiplikation
sichtbar. Im Gegensatz zur einer nicht-strikten Auswertungsstrategie ohne verzogerte Auswer-
tung wird die innere Multiplikation also nur einmal durchgefiihrt. Der finale Reduktionsschritt
ist trivial:
Q
/\
e \ --> 81
/ \___9

*

Insgesamt lauft der Auswertungsprozefs in drei Schritten ab:

1. Auffinden des néchsten Redex;
2. Reduzieren des Redex;

3. Aktualisierung des zum Redex gehérenden Wurzelknotens.

Dieser Prozeft wird solange wiederholt, bis sich kein Redex mehr finden l&ft.

Grundsétzlich lassen sich zwei Arten von Redex unterscheiden: Eingebaute Funktionen und
benutzerdefinierte Superkombinatoren. Handelt es sich bei der dufersten Funktionsanwen-
dung um einen Superkombinator, so kann dieser grundsétzlich reduziert werden. Handelt es
sich hingegen um eine eingebaute Funktion, so liegt nur dann ein Redex vor, wenn alle Funk-
tionsargumente nicht weiter reduziert werden kénnen (mit Ausnahme der einfachen Selektion,
die, wie wir spéter sehen werden, eine Sonderbehandlung erféhrt).

Das Auffinden der am weitesten links aufien stehenden Funktionsapplikation ist relativ einfach:
Beginnend beim Wurzelknoten folgt man dem linken Ast der Applikationsknoten, bis man auf
den Namen eines Superkombinators, oder den einer eingebauten Funktion stoft. Die Kette
der dabei durchlaufenen Applikationsknoten nennt man auch das Riickgrad (engl. spine) des
Ausdrucks.

Ist der Name der dufsersten Funktion ermittelt, bestimmt man, wie viele Argumente diese
erwartet und geht im Graph entsprechend viele Applikationsknoten zuriick — damit hat man
den Wurzelknoten des néchsten potentiellen Redex gefunden. Steht keine ausreichende Zahl
an Argumenten bereit, handelt es sich um eine partielle Applikation. Der zu berechnende
Term liegt dann in Kopfnormalform (engl. Weak Head Normal Form) vor und selbst dann,
wenn es unter den Funktionsargumenten weitere Redexe geben sollte, wird die Berechnung
abgebrochen.

Ahnlich wie bei der Typberechnung, kann man die duferste Funktionsanwendung durch den
Einsatz eines Stacks ermitteln. Im Unterschied zur Typberechnung liegen allerdings keine
ausgewerteten Ausdriicke, sondern Zeiger (bzw. Terme) auf dem Stack.
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Nach dieser anschaulichen Betrachtung der Graphreduktion wollen wir im néchsten Abschnitt
eine abstrakte Maschine zur Graphreduktion beschreiben.

10.2 Die Template Instantiation Machine (TIM)

Die Template Instantiation Machine (TIM)? bildet die Grundlage unseres staged interpreters
fiir CoreEML. Zur besseren Einordnung und Abgrenzung wollen wir die wesentlichen Aspekte
der TIM in diesem Abschnitt kurz vorstellen. Dabei beschrinken wir uns auf eine vereinfachte
Variante von CoreEML, ohne strikte Argumentauswertung und Let-Ausdriicke.

Es sei angemerkt, daf die TIM nicht zu den effizientesten virtuellen Maschinen zur Uberset-
zung von funktionalen Sprachen mit verzogerter Auswertung zéhlt. Moderne Ubersetzer, wie
z.B. der Glasgow Haskell Compiler, erzeugen Programmecode fiir virtuelle Maschinen, die der
von Neumann Architektur besser angepaft sind (z.B. Spineless Tagless G-Machine [135]). Wir
haben uns hier bewuft fiir die TIM als Modell entschieden, da der ihr zu Grunde liegende
Interpreter recht einfach konzipiert ist. Wir wollen sehen, wie weit entfernt wir von einem
spezialisierten Ansatz sind, wenn wir unser Konzept der Ubersetzung durch strukturelle Ty-
panalyse anwenden.

Die TIM ist ein Interpreter, dessen Zustand aus drei Komponenten besteht:

e Einem Heap, in dem der Reduktionsgraph abgelegt ist;
e cinem Stack zur Aufnahme von Heapadressen; und

e ciner Funktion f, die Variablennamen auf Heapadressen abbildet.

Ein Heap ist, dhnlich wie ein Freispeicher, eine partielle Abbildung von Speicheradressen in
CoreEML-Terme — genauer gesagt, in erweiterte CoreEML-Terme, wie wir gleich sehen werden.

Mit der Notation v[a — t] beschreiben wir einen Heap v, der an der Adresse a den Wert
t speichert; mit v(a) (a € domain(v)) kann der an der Adresse a gespeicherte Wert erfragt
werden und mit new(v, t) erhélt man einen Heap v/[a — t] mit a € domain(v).

CoreEML-Terme werden als verzeigerte Strukturen im Heap abgelegt; d.h. die Komponenten
eines Applikationsknotens bestehen nicht aus Termen, sondern aus Heapadressen. Superkom-
binatordefinitionen werden ebenfalls im Heap abgelegt. Der Einfachheit halber stellen wir sie
als SC({largs[} ,t) dar, wobei args die Liste der Superkombinatorelemente und t die rechte
Seite der Superkombinatordefinition ist. Gemeinsam genutzte Teilgraphen realisieren wir iiber
Indirektionsknoten. Der Knoten Ind(a) ist ein Verweis auf den Term, der im Heap an Adresse
a abgelegt ist.

Zwei Reduktionsschritte sind fiir die TIM essentiell. Findet die TIM auf der Stackspitze die
Adresse eines Applikationsknotens, so wird diese durch die Adressen der Komponenten dieses
Knotens ersetzt:

{la: s} via: App(ai,az)] f
— {ar:a2:sl} v f

2In der Literatur wird das Kiirzel TIM oft fiir die Three Instruction Machine verwendet. Diese hat jedoch
nichts mit der Template Instantiation Machine zu tun.
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Diese Regel wird solange angewendet, bis die Stackspitze keinen Verweis mehr auf einen Appli-
kationsknoten enthéalt und entspricht damit dem ,,Abwickeln des Riickgrates” eines Ausdrucks
auf dem Stack.

Referenziert der Knoten auf der Stackspitze eine Superkombinatordefinition, so wird deren
rechte Seite instanziiert.

{lag:ay : -+ :ap: s} viag:SCH{lzy - zplt,t)
= {la, : s} V[ap :Ind(a,) f
mit (v, a,) = instantiate t v flzy — a1, , Ty — ap]

Die Funktion instantiate bekommt hierzu die rechte Seite der Superkombinatordefiniton ¢,
den Heap p und die Funktion f, erweitert um die Zuordnung der Parameter zu den Heap-
adressen, die als Argumente auf dem Stack liegen, iibergeben. Als Ergebnis liefert sie einen
erweiterten Heap v/, der die instanziierte rechte Seite enthélt, sowie die Adresse a,, die auf
den Wurzelknoten des instanziierten Terms zeigt.

Die Adresse des Superkombinators und die Adressen der Argumente werden vom Stack ent-
fernt und durch die Adresse des gerade instanziierten Superkombinators ersetzt. Im Heap wird
der Wurzelknoten a,, des Superkombinatorredexes durch einen Indirektionsknoten ersetzt, der
auf die instanziierte rechte Seite zeigt. Durch dieses update wird verhindert, daft ein Super-
kombinatorredex eventuell mehrfach ausgewertet wird.

Wir verzichten an dieser Stelle auf die Diskussion der Behandlung von eingebauten Operatio-

nen und verweisen den Leser auf die Darstellung von Peyton Jones und Lester [140, Seite 51

10.3 Die staged-TIM

Die staged-TIM wirkt wie ein Ubersetzer von CoreEML nach System FJ’; und dient uns als
Modell der Ubersetzung von CoreEML nach C++ .
SA

Im Unterschied zur TIM werden Terme nicht direkt ausgewertet, sondern eine System F;’s-
Funktion generiert, die deren Auswertung iibernimmt. Stack und Heap der TIM werden da-
durch zu Laufzeitkomponenten, wobei wir den Stack als Polytypliste darstellen und zur Um-
setzung des Heap auf die in Abschnitt 2.7.3 eingefiihrten imperativen Sprachmerkmale zu-
riickgreifen.

Der Zustand der staged-TIM besteht aus drei Komponenten:

e Einem Stack, auf dem CoreEML-Terme in Typdarstellung abgelegt werden;

e ciner Aufrufspur A, in der die in Ubersetzung befindlichen Superkombinatorinstanzen
vermerkt sind; und

e ciner Funktion ©, die Laufzeitstacks manipuliert und in der das Ergebnis der Uberset-
zung akkumuliert wird.

Bei der TIM wird die Wahl einer Reduktionsregel allein von der Struktur des Stacks bzw. der
darauf befindlichen Terme gesteuert. Da CoreEML-Terme und deren Typen strukturdquivalent
sind, konnen wir die staged-TIM also durch einen Stack steuern, auf dem wir Typen ablegen.
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staged-TIM 1

(ST-App)

{laf:a.f} A id—{T.} A ©;
{|APP(af70‘a) caslh A © = {Tr:as} A O10(fa,00)

mit £ 4,, := As : {|App(ar, o) o s}
case s of

({Iapp(arf, aa) s v sk 5 {App(f,a) : slb) = {|f :a: s}

faaf A id—>{Ti} A ©1 {ooff A id—{T3} A O,
{0pPlus: a; : 2 : a5} A ©
—  {bopy[0pPlus X T} x T3] : as[} A fopprus © ©

(ST-OpPlus)

mit foppus := As : {{OpPlus : a1 : o @ s}
case s of
({lopPlus : a1 : g s asl} 5 {Jviag t o sf) =
let a1 = (@1 {|ZL‘1|}) .0
az = (02 {lz2f}).0
r = bopy[0pPlus x 71 X Th](a1,as)

in {r: s}

{lac} A id — {bool} A O, {azf} A id— {T:[} A 6
flor} A id = {Te}t A O
T, = Ifp[T, x Ty x T]

T-OplIf
0PIt anrar o au] A O {itrjos x i X ol o] A fgro0 (O1-OpI)

mit fopre 1= As : {|JOpIf : e gt et s}
case s of
({IopIf : e i oy i e s asl} 5 v e @ xe S} =
let a. = (Oc{zc[}).0
in if a. = true then {|(©;{z[}).0: s|}
else {|(O¢{zcl}).0: s]}

Abbildung 10.1: Transitionsregeln der staged-TIM fiir Grundoperationen.

Befindet sich beispielsweise ein Applikationsknotentyp App(af, aq) auf dem Stack, so versetzen
wir die staged-TIM in den Zustand oy : o, und lassen sie eine Funktion ©; generieren, die
Werte von diesem Stacktyp iibernimmt und daraus einen Stack generiert, der ausschliefllich
einen Wert vom Typ T, speichert.

Die Ubersetzungsfunktion wird durch Funktionskomposition gebildet, wobei wir immer mit
der polymorphen Identititsfunktion id starten?.

Ist der Programmcode zur Abarbeitung des aufgespaltenen Applikationsknotens verfiigbar,
kénnen wir Code fiir den Applikationsknoten selbst erzeugen. Die Funktion f,gp iibernimmt
den aktuellen Stack als Argument, zerlegt ihn mittels case in seine Bestandteile und gene-
riert einen Stack, auf dem Funktions- und Argumentteil abgelegt sind. Das Gesamtergebnis
der Ubersetzung ergibt sich nun durch Funktionskomposition aus Oy, f app und der bisher
generierten Ubersetzungsfunktion © (siche Abbildung 10.1 — Regel ST-App).

3Streng genommen miiften wir id natiirlich noch mit dem entsprechenden Stacktyp initialisieren.
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Wie bei der TIM, wird die Regel ST-App solange ausgefiihrt, bis sich kein Applikationskno-
tentyp mehr auf der Stackspitze befindet.

Liegt der Typ eines eingebauten Operationssymbols oben auf dem Stack, so miissen die Ar-
gumente strikt ausgewertet werden. Im Fall von OpPlus (siche Regel ST-OpPlus) werden
daher zunéchst die Funktionen ©1 und O zur Auswertung der Argumente vom Typ «; und
g generiert. Diese liefern im FErgebnis Stacks, die allein einen Wert vom Typ 17 bzw. Th
enthalten.

Der Interpreter wechselt dann in den Zustand

{bopr[0pPlus x T1 x Th] : as[} A foppius © ©

Auf dem Typstack wurden Operationssymbol und Argumenttypen durch den Ergebnistyp der
Addition ersetzt und die Auswertungsfunktion ©® wurde um eine Funktion fopp1us erweitert,
die die eigentliche Addition vollzieht. Sie erhélt einen Stack vom Typ {|OpPlus : a; : a2 : asl}
als Eingabe und zerlegt diesen mittels case-Analyse in seine Bestandteile.

In einem let-Ausdruck wird den Variablen a1 und ao das Ergebnis der Auswertung der Argu-
mente x1 und xo zugewiesen. Diese ergeben sich durch Anwendung der Funktionen ©1 und ©-
auf einen Stack, der lediglich das entsprechende Argument (z1 bzw. z2) enthélt. Das Ergebnis
der Auswertung liegt jeweils auf dem als Ergebnis gelieferten Stack und kann durch Projektion
auf die nullte Komponente selektiert werden.

In der lokalen Variable r wird das Ergebnis der Additionsoperation zwischengespeichert.
Die Additionsfunktion selbst wird durch Anwendung der Codeselektionsfunktion bopy, auf
OpPlus x T x 15, also einen Tupeltyp, dessen zweite und dritte Komponente den Typen von
ap und ay entspricht, gewéhlt und auf das Paar (aj,a2) angewendet. Als Ergebnis generiert
fopp1us einen Stack, dessen Spitze den Wert r enthilt.

Die Ubersetzung von if verliuft nahezu analog (siche Regel ST-If). Es wird Programmcode
zur Auswertung der Bedingung (©.), dem then- (0;) und dem else-Zweig (O.) erzeugt, um
darauf aufbauend die Funktion fgprs zu generieren.

Interessanter ist die Ubersetzung von Superkombinatorapplikationen. Im Vergleich zur TIM
liegen keine Heapadressen, sondern CoreEML-Terme auf dem Stack. Abhéngig davon, wie der
jeweilige Superkombinator einzelne Argumente auswertet (strikt oder nicht-strikt), werden
diese entweder ausgewertet, oder aber auf den Heap verschoben.

Die Funktionen mkArgy und mkArgy, {ibernehmen diese Behandlung der Argumente (siche Ab-
bildung 10.2). mkArgy berechnet den Typ des angepafsten Arguments. Sie erhélt drei Typen
als Eingabe: apg. ibernimmt die Typdarstellung des Parameters. Dabei handelt es sich ent-
weder um eine Variable, also einen Typ Var(a), oder aber um einen Typ App(OpNot, Var(«)),
falls der Parameter mit einer Striktheitsannotation versehen wurde. In a4, wird der Typ des
Arguments an den Superkombinator iibergeben. Der Parameter ap.s ibernimmt schliefslich
den Typ des Wertes, der sich durch Auswertung eines CoreEML-Terms vom Typ a 4,4 ergibt.

Wird ein Applikationsknoten an einen Parameter gebunden, der nicht-strikt auszuwerten ist,
wird ein Heapknoten erzeugt. Auf dem Heap werden im Vergleich zur TIM jedoch keine
Terme, sondern Funktionsabschliisse gespeichert, die wir als Funktionen vom Typ Unit — ages
darstellen. Alle anderen Knotentypen bleiben unangetastet.

Ist eine Funktion in einem bestimmten Argument strikt, wird das Argument zu einer Normal-
form reduziert, bevor es in den Rumpf der Superkombinatordefinition substituiert wird.
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mKATgp := Adpare ¥ Aarg it . Aapes t *.
Match apgrq with
Var(a) = Match aq,g with
App(ap,aq) = Ref(Unit — apes)
else AJ :: .0
App(OpNot, Var(a)) = QResuit

mkArgy = Apgrq it % Aarg it . Aages 2 % Af @ {Jaargt — {|@res}-
match apgr, with
Var(o) = match aq,g with
App(af, aq) = Az : App(ay, o).
new(Az : Unit.f {z[})
else A0 :: x.\v: d.x
App(OpNot, Var(a)) = Az :aarg.f {zf}

Abbildung 10.2: Funktionen zur Behandlung der Argumente an einen Superkombinator.

Die Funktion mkArgy, generiert eine Funktion zur Anpassung der Argumentwerte. Sie erwartet
im Vergleich zur Typfunktion mkArgy als zusétzliches Argument eine Funktion f vom Typ
{aargll — {laresl}, die von der staged-TIM zur Reduktion von Argumenten mit Typ carg
generiert wurde.

Wenn ein Applikationsknoten x an einen nicht-strikten Parameter gebunden wird, wird eine
Funktion Az : Unit.f {|z[} auf dem Heap abgelegt und eine entsprechende Referenz zuriickge-
geben. Durch die Ad-Abstraktion (den Parameter z) erreichen wir, daf die Anwendung von f
auf den Stack {xz[} zuriickgestellt wird, bis wir mit dem Wert unit applizieren.

Bei strikter Argumentauswertung wird f unmittelbar auf {|z[} angewendet, sofern ein Appli-
kationsknoten iibergeben wurde. Ansonsten bleibt das Argument unverdndert.

Die mit mkArgy, behandelten Argumente werden spéter in die rechte Seite einer Superkombina-
tordefinition eingesetzt. Wir miissen daher festlegen, wie bei der Auswertung von Referenzen
auf Funktionsabschliisse verfahren werden soll (siehe Abbildung 10.3, Regel ST-Ref).

Trifft der Interpreter auf einen Stack, dessen Spitze eine Referenz vom Typ Ref(Unit — «.)
enthélt, so ist der Funktionsabschluft auszuwerten, wobei ein Wert vom Typ «, entsteht. Die
Funktion fges ibernimmt einen entsprechenden Stack und zerlegt ihn, wie tiblich, mittels case-
Analyse in seine Bestandteile. Dabei wird die Variable z an die auf der Stackspitze befindliche
Referenz gebunden.

In einem let-Ausdruck wird der Variablen a das Ergebnis des Funktionsabschlusses, auf den
x zeigt, zugewiesen. Dazu wird x dereferenziert und die dabei gewonnene Funktion auf die
Konstante unit angewendet. Die Essenz der verzogerten Auswertung (der Update von Knoten)
wird durch die sich anschliefende Zuweisung erreicht, indem die Heapspeicherzelle z mit einer
neuen Funktion iiberschrieben wird, die bei Anwendung auf unit sofort zum Ergebnis a fiihrt.

Als Ergebnis liefert fres ein Stack, auf dessen Spitze das ausgewertete Argument a liegt.

Bei der Auswertung von Superkombinatordefinitionen kommt die Menge A ins Spiel. Liegen ein
Superkombinatorname und ausreichend viele Argumente auf dem Stack, um ihn zu instanziie-
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staged-Tim IT

{Ref(Unit — o) : asl} A O — {la, : as[} A frer 0O (ST-Ref)

mit frer := As : {{Ref(Unit — ) : asl}.
case s of
({Ref(Unit — o) : asl} 5 {z: s}) =
let a = deref(x) unit
in x := Az : Unit.a;

{la: s}

U(tl) cee (tn) =t € PemL
floaf A id = {Tarlt A ©1 -+ {ou[f A id = {Twlt A O,
Ty = mkArgy[T1][c1][To]
Ton = mkArgy[Ty][an][Tan]
(To1) -+ (Ton) € A
T[T/, Ton/am]} AU{v(To1) - (Thn)} id = {|T} A" O,

{Var(a) :aq : - ran:asf A © = {71, :as} A f5c00 (ST-SC)
mit fg0:= As: {{Var(a) : g : -+ ap @ aslt.
case s of
({lvar(a) : a1 i ran raslt 5 fuiag i@y sh) =
let by = mkArgy[Th][cu][Ta1] ©1 21
b, = mkArgy [Ty] (o] [Tan) On Tn
in (fiX O 000 Mg, {|T[Tb1/0&1 R Tbn/anﬂ’ = {|T’I‘|} @r)
(instantiatet {|by : - - : byl})
v(t1) - (tn) =t € PemL
{art A id = {Tul} A ©1 -+ {anlt Aid— {T.w.[} A O,
Tbl = mkArgT [Tl] [041] [Tal]
Ty, = mkArg [Ty (o] [Tan]
v(Tp1) - (Tpn) € A
T Ta s Tt 7Tan n TT 17
(T{Tus/os, - Tonfanh 045 T} e (ST-5CRAD
{Var(a) :aq : - tap i aslf A © = {T,: a5l A fscRrer 0 ©
mit £5cRrer = As : {Var(a) :ag - ap :aslh.
case s of
{var(a) taq - ranasl s vz imy sy =

let by = mkArgy[T1][cn][Tw1] O1 21

by, = mkArgy [Th][an][Tan] On xn
in vy, ... 1y, (instantiate t {{by : - - : by[})

Abbildung 10.3: Ubersetzung von Superkombinatoren und Referenzen.
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ren, so werden die Argumente mit mkArgy entsprechend der Auswertungsstrategie angepafst.
Anschliefsend wird der Superkombinator mit den so behandelten Argumenten instanziiert und
auf dem Stack abgelegt, um dann eine Funktion zur Auswertung der instanziierten rechten
Seite zu generieren.

Ist ein Superkombinator rekursiv definiert, wiirde die staged-TIM in einer Endlosschleife im-
mer wieder Code zur Auswertung derselben Superkombinatorapplikation erzeugen. Hier ein
Beispiel:

( fac('x) = If(x==0, 1, xxfac(x-1) )
Y[ fac(3) 1

Initial startet der staged interpreter im Zustand

{App(fac, int)[} 0 id

und erreicht durch Anwenden der Regel ST-App den Zustand

{fac:int[} 0 ©

Es liegt ein Superkombinator mit ausreichend vielen Argumenten auf dem Typstack. Das Ar-
gument int bleibt von mkArgy, unberiihrt, so daff wir den Superkombinator direkt instanziieren
und auf dem Stack ablegen kénnen:

{‘App(App(App(OpIi ---),int), App(--- , App(fac, App(OpSub, int), int)) )‘}

Interessant ist hier der rekursive Aufruf von fac. Nach weiteren Reduktionsschritten kommt
die staged TIM in den Zustand

{fac : App(App(OpSub, int), int)[} A ©

Da der Parameter x mit einer Striktheitsannotation versehen wurde, wird der Typ

App(App(OpSub, int), int)

von mkArgy

zu int reduziert und die Fakultdtsfunktion abermals mit int instanziiert und auf dem Stack
abgelegt — der Interpreter dreht sich im Kreis.

Um dies zu vermeiden, fithren wir in A Buch dariiber, fiir welche Superkombinatoraufrufe
gerade Programmecode generiert wird und unterscheiden initiale und rekursive Aufrufe.

Initiale Aufrufe werden von der Regel ST-SC behandelt. Voraussetzung ist, daf das EML-
Programm Ppgjys;, einen Superkombinator v bereithélt. Die Typdarstellung des zugehorigen
CoreEML-Terms haben wir nicht explizit angegeben. Wir setzen voraus, daf die Parameter
t1 bis t, vom Typ 17 bis T,, und die rechte Seite ¢ vom Typ T ist.

Zunachst werden Funktionen ©; bis ©,, generiert, um Argumente vom Typ a1 bis a, zu

Normalformen vom Typ T, bis Tj, zu reduzieren. Anschlieffend wird berechnet, in welcher
Form die Argumente in die rechte Seite der Superkombinatordefinition einzusetzen sind. Dazu
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wird die Funktion mkArgy jeweils mit dem Parametertyp (77 bis 7},), dem Argumenttyp (ay
bis ay,) und dem Typ der zugehdrigen Normalform (7, bis Ty, ) aufgerufen.

Es folgt der Test, ob es sich um einen rekursiven Aufruf handelt. Dies ist der Fall, wenn die
Aufrufspur A den CoreEML-Term v(aq) - - (o) enthalt.

In der letzten Prémisse wird eine Funktion ©, zur Auswertung des instanziierten Super-
kombinators erzeugt. Dazu wird der Interpreter mit einem Stack gestartet, der ausschliefslich
den instanziieren Superkombinatortyp enthélt, und einer Aufrufspur, die um den Typterm
v(ag) -+ (o) erweitert ist.

Die eigentliche Berechnung wird von der Funktion f g durchgefiihrt. Sie erhélt einen entspre-
chenden Stack als Eingabe, der mittels case-Analyse in seine Bestandteile zerlegt wird. Durch
einen let-Ausdruck werden den Variablen by bis b, die gewandelten Argumente zugeordnet.
Um rekursive Superkombinatoren zu erlauben, starten wir mit einer Fixpunktberechnung.
UT, -\ Ty,, 1St eine von der staged-TIM frisch generierte Funktionsvariable und steht fiir eine
Funktion, die einen Stack, der den instanziierten Superkombinator enthélt, auf einen Stack
abbildet, der einen Wert vom Ergebnistyp 7, speichert. Der Fixpunktoperator wird auf die
Funktion ©, angewendet, die zur Auswertung des instanziierten Superkombinators generiert
wurde. Die durch Fixpunktiteration gewonnene Funktion wird schlieflich auf einen Stack an-
gewendet, der den instanziierten Superkombinator enthélt.

Zur Berechnung von ©, wurde die Aufrufspur A um den Eintrag v(Ty,)--- (Tp,) erweitert.
Enthélt die rechte Seite einen rekursiven Aufruf, so wird dieser mit der Regel ST-SCRek
behandelt. Anstatt erneut eine Funktion ©,. zu generieren, wird die in der Fixpunktberechnung

eingefiihrte Funktionsvariable UTy, Ty, auf den instanziierten Superkombinator angewendet
(siche Regel ST-SCRek).

Abbildung 10.4 zeigt die Regel ST-Let zur Ubersetzung von let-Ausdriicken.

10.4 Implementierung der staged-TIM

Die im vorigen Abschnitt vorgestellte staged-TIM 1a#t sich recht einfach in C++ Template-
Metaprogramme iibersetzen, indem man die in Kapitel 5 vorgestellten Analogien zwischen
System F3% und C++ beriicksichtigt.

Etwas einfacher wird die Ubersetzung von Superkombinatoraufrufen. Da der Template Me-
chanismus fiir jedes instanziierte Template automatisch einen neuen Namen generiert, kann
man auf die Kodierung mittels Fixpunktkombinator verzichten und mufs nicht Buch iiber die
rekursiven Aufrufe fiithren.

In C++ kann man die staged-TIM iiber eine Metafunktion translateCorelEML realisieren,
die neben dem CoreEML-Programm in Typdarstellung einen Typstack als Argument erhélt
und eine Funktion generiert, die einen Laufzeitstack als Eingabe erhélt und daraus einen Wert
berechnet.

Die Regel ST-App konnte z.B. wie folgt realisiert werden:
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staged-TIM IIT

{11 A ia—{T.,} A e,
(T[T /Var(@)]} A id— (T} A

{|TalTs, /Var(ar),- - ,Tvnfl/-Var(an,l)’} A id— A O,
{T|T,, /Var(ay), -+, Ty, /Var(ay,)|} A id — {T.[} A O,
{IOopLet : Let({|Var(a1) = Th, - ,Var(ay) =T}, T) : as[f A ©
—{T; a5y A fopret © ©

(ST-Let)

mit foprer := As: {|OpLet : Let({|Var(ay) = T4, - ,Var(ay) = Tul},T) : o}
case s of
({|lopLet : Let({{Var(aq) = Ty, - -+ ,Var(a,) = Thl}, T) : asl} ;
{v:Let({vr =t1, -+ ,vn =tuf},1) : s[}) =
let a1 = (@1 {|t1|})-0
az = (O2 {tza1/v1]]}).0

an = (©n {talar/v1,  an_1/tn—1]}).0
.7" :{I (@r|}{|t[a1/v1, ey an/Un]}H).0

Abbildung 10.4: Ubersetzung von let-Ausdriicken.

using namespace TML;

template <typename SCRIPT,typename STACK>
struct translateCoreEML {};

template<typename SCRIPT,typename F,typename A,typename S>
struct translateCoreEML<SCRIPT,C<App<F,A>,S> > {
typedef translateCoreEML<SCRIPT, C<F,C<A,S> > >::RET RET;

static inline RET exec(const C<App<F,A>,S> >& stack) {
return translateCoreEML<SCRIPT, C<F, C<A,S> >::exec(
cons(stack.h.f, cons(stack.h.a, stack.t)) );
}
};

Wie im Modell wird ein neuer Stack kreiert und an die entsprechende Auswertungsfunktion
weitergereicht.

Zwei Punkte machen diese eins zu eins Umsetzung unattraktiv: Zum einen ist es nicht be-
sonders giinstig, komplette Stacks als Argumente zu {ibergeben bzw. bei jedem Neustart des
Interpreters einen neuen Stack zu konstruieren. Zum anderen werden Objekte, die beim In-
stanziieren eines Superkombinators auf den Heap verschoben werden, niemals geléscht, so daf
bei ldngeren Berechnungen schnell der Speicherbedarf einer Applikation aufser Kontrolle gerét.

In den folgenden Abschnitten werden wir darlegen, wie wir den Stack fiir CoreEML implemen-
tiert haben und wie man in C++ einen Heap so realisieren kann, dafs Objekte automatisch
freigegeben werden, wenn sie nicht mehr bendtigt werden.
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class EMLStack {
char *theStack, *stackPtr;
public:
EMLStack(int size) { theStack = new char[size];
stackPtr = theStack + size;
}

~EMLStack () { delete [] theStack; }

template <typename T>

void push(const T& value) {
stackPtr -= sizeof(T);
new (stackPtr) T(value);

}

template <typename T>

T pop() {
T retVal = *(T*)stackPtr;
reinterpret_cast<T*>(stackPtr)->~TQ);
stackPtr += sizeof(T);
return retVal;

}

template <typename T>

T& top() const {
return *(T*)stackPtr;

3

};

Abbildung 10.5: Grundziige der Implementierung des Stacks der staged TIM.

10.4.1 Implementierung des Stacks

Im Grunde genommen brauchen wir zur Umsetzung der Transitionen der TIM nur Zugriff auf
die obersten n Stack-Elemente. Den Typ dieser Elemente kénnen wir der Zustandsinformation
der staged-TIM entnehmen.

Den Stack kénnen wir daher als einfaches Byte-Feld darstellen, und iiber Typkonvertierun-
gen auf die entsprechenden Elemente zugreifen. push und pop werden dadurch typabhéngige
Operationen.

Der Konstruktor EMLStack tibernimmt die Kapazitit des Stack in Byte, reserviert entspre-
chend Speicher und bewegt den Stackzeiger an das Ende dieses Speicherbereichs.

Im Destruktor "EMLStack wird der reservierte Speicherbereich wieder freigegeben.

Im Methodentemplate push nutzen wir den placement new Operator. Diesem zweistelligen
Operator wird im ersten Argument die Adresse des zu erzeugenden Objekts iibergeben, im
zweiten Argument erhélt er das Objekt selbst. Der Effekt ist, daf ein neues Objekt vom Typ
T iiber einen Kopierkonstruktor an der angegebenen Speicherstelle kreiert wird.

Die Stackspeicherzelle iiber eine Zuweisung *(T*)stackPtr = value zu initialisieren koénnte
zu Fehlern fithren, da der Zuweisungsoperator auf der linken Seite ein giiltiges Objekt erwartet,
der entsprechende Speicherbereich in diesem Fall jedoch uninitialisiert ist.

Beim Entfernen eines Objekts mittels pop mufs im Gegenzug der Destruktor der Klasse T
aufgerufen werden, um das Objekt auf dem Stack ordnungsgeméfs zu deinitialisieren, bevor es
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entfernt wird.

Der Wert von CoreEML-Variablen, die sich auf dem Stack befinden, wird in den erzeugten
Funktionen nicht gebraucht. Um zu verhindern, daf diese unnotigerweise auf dem Stack abge-
legt werden, kénnen wir die Methodentemplates push und pop fiir Typen der Form Var<int>
spezialisieren, so daf sie keine Operation ausfiihren.

Wir kénnen aber noch weitere Optimierungen vornehmen. Die zentrale Aufgabe der Regel ST-
App ist das Aufspalten eines App-Knotens. Der Funktionsteil wird auf die Stackspitze und
unmittelbar dahinter der Applikationsteil gelegt. Sofern das Speicherlayout von App-Struktur
und Stack iibereinstimmt, brauchen wir keine Anderungen am Stack vornehmen und das
Abwickeln des Riickgrates eines Terms konnte entfallen.

Damit diese Optimierung greift, diirfen Applikationsknoten keine Werte von CoreEML-Vari-
ablen speichern — diese legen wir ja nicht auf dem Stack ab. Wir stellen daher entsprechende
Template-Spezialisierungen des Strukturtemplates App bereit. Um die verschiedenen App-Kno-
tentypen nicht auch noch bei der Ubersetzungsfunktion beriicksichtigen zu miissen, statten
wir Applikationsknoten mit einer statischen Methode appStep aus.

Anmerkung 10.1. Diese Optimierung liefse sich in unser Modell zuriickiibertragen, wenn wir
zur Darstellung der Werte eines Applikationsknotens zwei neue Konstruktoren AppF und AppA
einfithren. Die Typdarstellung bleibt unberiihrt. %

Den Stack konnen wir leicht so modifizieren, daf alle Elemente an einer Wortgrenze beginnen.
Dazu ersetzen wir die sizeof-Funktion durch ein Makro, das eine entsprechende Speicheraus-
richtung beriicksichtigt.

Leider schreibt der C++ -Standard kein festes Speicherlayout fiir Strukturen vor, so daf wir
im Applikationsschritt testen miissen, ob Stacklayout und Strukturlayout tibereinstimmen.

Auf den Adressoperator zuriickzugreifen, um die Adresse eines Datenfeldes innerhalb einer
Struktur zu ermitteln, wére jedoch ungeschickt. Der Speicherort einer Variablen ist laufzeit-
abhéngig, so dafs der Layoutvergleich zur Laufzeit erfolgen mufs.

Da wir fiir CoreEML ausschlieflich Strukturtypen mit zwei Feldern einsetzen, kénnen wir
stattdessen auf den sizeof-Operator zuriickgreifen, der in C++ grundsitzlich zur Uberset-
zungszeit ausgewertet wird:

template <typename F,typename A>
struct Layout< App<F,A> > {
enum { padding = sizeof (App<F,A>) - sizeof(F) - sizeof (A),
FuncOffset = O,
ArgOffset = sizeof(A) + padding,
wordAligned = ( ( (ArgOffset+1) \J sizeof(int) == 0) &&
(padding < sizeof(int))
)

};

Die Metafunktion Layout bekommt einen Strukturtyp (hier einen Applikationsknoten) als
Argument {ibergeben und errechnet das Offset der Datenfelder dieser Struktur, also deren
Position, relativ zum Beginn des Speicherbereichs, in dem ein Wert mit diesem Strukturtyp
liegt. Das erste Element (hier F) liegt standardméfig an Offset Null. Die Lage des zweiten
Elements ist abhéngig vom Alignment, welches der Compiler gewéhlt hat. Es kann direkt
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template <typename F,typename A>
struct App {
/.
static inline void appStep() {
if (Layout< App<F,A> >::wordAligned)
return;
else {
App<F,A> tmp = emlStack.pop<App<F,A> >();
emlStack.push( tmp.a );
emlStack.push( tmp.f );

template <int N,typename A>
struct App<Var<N>, A> {
/.
static inline void appStep() {
// Nothing to do

A a;
}s

Abbildung 10.6: Applikationsschritte sind abhéngig vom Typ und dem Speicherlayout eines
Applikationsknotens.

hinter dem ersten Element liegen, oder es kann zunéchst ein Versatz (engl. padding) folgen,
um z.B. zu garantieren, daf das zweite Datenfeld ebenfalls auf einer Wortgrenze liegt.

Fiir eine Struktur aus zwei Elementen laft sich das padding leicht aus der Gesamtgrofe der
Struktur berechnen, indem man die Grofe der einzelnen Elemente abzieht. Das Offset der
zweiten Komponente ergibt sich dann aus der Grofe der ersten und dem Versatz.

Das zweite Feld ist auf eine Maschinenwortgrenze ausgerichtet, wenn sein um eins inkremen-
tiertes Offset durch die Grofe eines Maschinenwortes teilbar ist, und das padding kleiner als
ein Maschinenwort ist.

Mit der Metafunktion Layout kdnnen wir jetzt testen, ob ein Applikationsschritt tatséch-
lich Stackoperationen erfordert (siehe Abbildung 10.6). Die Bedingung in der if-Anweisung
wird von den meisten Compilern zur Ubersetzungszeit ausgewertet. Sollte das nicht der Fall
sein, kann man mit der Metafunktion IF entsprechenden Programmcode zur Ubersetzungszeit
generieren.

10.4.2 Implementierung des Heap - Garbage Collection

Ein Algorithmus, der Heapzellen freigibt, die nicht mehr referenziert werden, heifst garbage
collector.

Referenzen auf Heapzellen konnen sowohl auf dem Stack, als auch in Heapspeicherzellen selbst
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auftreten. Ein einfacher Algorithmus (mark / scan oder mark / sweap genannt) traversiert den
Stack und markiert alle erreichbaren Speicherzellen des Heap, und solche, die von dem dort
gespeicherten Term referenziert werden. In einem zweiten Schritt wird der gesamte Freispeicher
durchlaufen, um alle nicht markierten Zellen freizugeben.

Ein mark / scan Algorithmus liefe sich in unserem Fall nur unter grofem Aufwand reali-
sieren. Einerseits konnen sich auch auf dem von C++ -Programmen genutzten Systemstack
Referenzen auf EML-Terme befinden, andererseits 1aft sich das Traversieren des Heap in der
scan-Phase nur schwer realisieren, wenn man fiir Heapknoten keine einheitliche Struktur (z.B.
einen Summentyp) vorschreibt.

Wir wihlen daher einen anderen Ansatz, das sogenannte reference counting [35], [89, Seite 43
ff.]. Bei dieser Methode wird jede Heapspeicherzelle mit einem Referenzzéhler ausgestattet, der
inkrementiert wird, wenn eine neue Referenz auf diese Zelle hinzukommt, und dekrementiert,
wenn eine Referenz verschwindet. Erreicht der Zahler den Wert Null, so wird die Speicherzelle
automatisch freigegeben.

Die Frage, wie man mitbekommt, wann eine neue Referenz auf eine Heapzelle hinzukommt
bzw. verloren geht, wollen wir noch ein wenig verschieben und uns zunéchst iiberlegen, wie
wir Heapzellen selbst darstellen (siehe Abbildung 10.7).

Heapzellen sind Objekte, die von der Klasse HeapCell abgeleitet werden. Diese stellt im Daten-
feld refCount einen Referenzzéhler bereit, der vom Konstruktor mit Null initialisiert wird. Die
Methoden attach und detach regeln das Hinzukommen und Wegfallen von weiteren Referen-
zen auf diese Heapzelle. Geht eine Referenz verloren, so wird der Referenzzéhler dekrementiert.
Erreicht er den Wert Null, so wird das aktuelle Objekt mittels delete gelGscht.

Der Destruktor "HeapCell ist als virtuell vereinbart und muf von einer Kindklasse iiberschrie-
ben werden (abstrakte Methode). Damit ist gewéhrleistet, dall beim Aufruf von delete in der
Methode detach jeweils der Destruktor des aufrufenden Objekts angesprochen wird und so
dessen Ressourcen freigegeben werden (Beachte: attach und detach sind nicht virtuell!).

class HeapCell {
int refCount;

public:
HeapCell() : refCount(0) {};
virtual ~HeapCell() = 0;

inline void attach() { ++refCount; }
inline void detach() { if (- -refCount)
delete this;
}

Abbildung 10.7: Heapzellen werden als Objekte vom Typ HeapCell dargestellt.

Funktionsabschliisse leiten wir von der Klasse HeapCell ab (siehe Abbildung 10.8). Das Klas-
sentemplate Closure ist iiber einen Typparameter R parametrisierbar, der dem Ergebnistyp
des Funktionsabschlusses entspricht. Ausgewertet wird der Abschluf durch Anwenden des
Funktionsaufrufoperators, der hier als abstrakte Methode vorgegeben ist und daher von Kind-
klassen iiberschrieben werden muf.
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template <typename R>
struct Closure : HeapCell {
Closure() : HeapCell() {}
virtual R operator() () = 0;
};

Abbildung 10.8: Abstrakte Klasse zur Darstellung von Funktionsabschliissen, die sich auf dem
Heap befinden.

Wir unterscheiden zwei Arten von Funktionsabschliissen. Im einfachsten Fall handelt es sich
um eine Konstante, die wir einfach in der entsprechenden Heapzelle speichern und bei Anwen-
dung des Funktionsaufrufoperators an den Aufrufer zuriickgeben:

template <typename T>

struct ClosureConstant : Closure<R> {
R value;
ClosureConstant(const R& r) : Closure<R>(), value(r) {}
virtual R operator() () { return value; }

};

Echte Funktionsabschliisse sind ein wenig aufwendiger zu realisieren, da sich ihr Zustand
andern kann (siehe Abbildung 10.9). Sie speichern entweder einen unausgewerteten CoreEML-
Term, oder aber einen Wert. Bei beiden handelt es sich um Objekte, fiir die — wenn wir sie
als Datenfeld in der Heapzelle ablegen — automatisch ein Destruktor aufgerufen wiirde, wenn
die Heapzelle freigegeben wird. Das bedeutet aber, dafl wir den unausgewerteten Term und
die von ihm belegten Ressourcen erst dann freigeben kénnten, wenn die zugehorige Heapzelle
freigegeben wird. Besser wire, den Term unmittelbar nach seiner Auswertung freizugeben.

Um den automatischen Destruktoraufruf zu umgehen, und explizite Kontrolle iiber den Le-
benszyklus der Term- und Wertobjekte zu erlangen, stellen wir rohen Speicher in Form ei-
nes Byte-Feldes zur Verfiigung, das grofs genug ist, um eines der Objekte aufzunehmen.
Den Zustand des Funktionsabschlusses (ausgewertet, oder nicht), vermerken wir im Daten-
feld evaluated.

Der Konstruktor tibernimmt einen CoreEML-Term, initialisiert das Feld evaluated mit false
und kopiert den Term in den Buffer value. Wie beim Stack, reicht einfaches Kopieren nicht
aus, da ein neues Objekt angelegt wird, mufs an dieser Stelle ebenfalls auf den placement
new-Operator zuriickgegriffen werden.

Im Destruktor "ClosureTerm sind die angeforderten Ressourcen freizugeben. Je nachdem, ob
der CoreEML ausgewertet wurde, rufen wir den Destruktor des Terms, oder den des berech-
neten Wertes explizit auf.

Wird der Wert des Funktionsabschlusses durch Anwenden des Funktionsaufrufoperators er-
fragt, konnen wir den Wert zuriickgeben, sofern der Term bereits ausgewertet wurde. Anson-
sten setzen wir das Flag evaluated auf true und legen den CoreEML-Term auf dem Stack
ab. Jetzt konnen wir den Destruktor des Term-Objekts aufrufen, da dieses Objekt von nun an
nicht mehr bendtigt wird (eine Kopie befindet sich ja auf dem Stack) Den Ergebniswert der
Berechnung erhalten wir durch Aufruf der vom Metaprogramm translateCoreEML generier-
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template <typename SCRIPT,typename R,typename EXPRESSION>
struct ClosureTerm : Closure<R> {
mutable bool evaluated;
mutable char value[ sizeof (EXPRESSION) > sizeof(R) 7
sizeof (EXPRESSION) : sizeof(R) J];
ClosureTerm(const EXPRESSION& e) : Closure<R>() {
evaluated=false;
new (value) EXPRESSION (e)
}
~ClosureTerm() {
if (evaluated)
reinterpret_cast<R*>(value)->~R();
else
reinterpret_cast<EXPRESSION*>(value)->~EXPRESSION() ;
}
virtual R operator() () {
if (evaluated) return *reinterpret_cast<R*>(value)
else {
evaluated = true;
emlStack.push<EXPRESSION>( *reinterpret_cast<EXPRESSION*>(value) ) ;
reinterpret_cast<EXPRESSION#*> (value)->~EXPRESSION() ;
new (value) R( translateCoreEML<SCRIPT,
TML: : CKEXPRESSION, TML::N> >::apply()
);

Abbildung 10.9: Heapzelle zur Aufnahme von ,echten” Funktionsabschliissen.

ten Funktion apply. Da bei der Auswertung ein neues Objekt entsteht, initialisieren wir den
Buffer wieder durch Anwenden des placement new-Operators.

Auf die Vorziige der vorzeitigen Ressourcenfreigabe durch Aufruf des Destruktors werden wir
gleich nochmal zuriickkommen, wenn wir wissen, wie die eigentliche Referenzzahlung funktio-
niert.

Zusatzliche Referenzen auf ein Objekt kénnen in C++ durch Zuweisungen oder durch Ko-
pierkonstruktoren entstehen. Eine Referenz wird von einem Objekt gelost, wenn das referen-
zierende Objekt geloscht wird, oder der Referenz ein anderes Objekt zugewiesen wird.

In alle Mechanismen kann prinzipiell durch Uberladung des Zuweisungsoperators, Bereitstel-
lung eines Kopierkonstruktors und Implementierung eines Destruktors eingegriffen werden;
allerdings funktioniert dies nur fiir Objekte und nicht fiir Zeiger auf Objekte.

Wir packen Zeiger auf Funktionsabschliisse daher in ein prozy-Objekt ein, und speichern keine
Zeiger, sondern proxy-Objekte in CoreEML-Termen. Der Typ dieser proxy-Objekte entspricht
einer Instanz des Klassetemplates EMLClosure, das als Typparameter den Riickgabetyp des
Funktionsabschlusses erwartet (siche Abbildung 10.10).

Von EMLClosure instanziierte Klassen stellen zwei Konstruktoren bereit. Der erste iiber-
nimmt einen Zeiger auf eine existierende Heapzelle (einen Funktionsabschluss) und ruft dessen
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template <typename R>
struct EMLClosure {
Closure<R>* ptr;

EMLClosure(const Closure<R>* _ptr) : ptr(_ptr) { ptr->attach(); }
EMLClosure(const EMLClosure& rhs) : ptr(rhs.ptr) { ptr->attach(); }

~EMLClosure() { ptr->detach(); }

EMLClosure& operator=(const EMLClosure& rhs) {
if (ptr != rhs.ptr) {
ptr->detach();
ptr = rhs.ptr;
ptr->attach();
}
return *this;

3

inline operator R() { return (*ptr)(); }
};

Abbildung 10.10: Abgespeckter smart pointer |7] zur Darstellung von Funktionsabschliissen.

attach-Methode auf (es entsteht ja gerade eine neue Referenz auf diese Heapzelle). Der Ko-
pierkonstruktor iibernimmt ein bereits existierendes prozy-Objekt als Argument, initialisiert
den Zeiger auf die Heapzelle entsprechend und ruft ebenfalls die Methode attach der referen-
zierenden Heapzelle auf.

Endet der Lebenszyklus eines Objekts vom Typ EMLClosure<T>, so garantiert der C++ -
Standard den Aufruf des Destruktors fiir dieses Objekt. Wird der Destruktor aufgerufen,
bedeutet dies, dafs eine Referenz auf das referenzierte Objekt verloren geht und wir rufen daher
dessen detach-Methode auf. Handelte es sich um das letzte Objekt, welches die Heapzelle ptr
referenziert, wird dieses automatisch geloscht (siche Implementierung von detach in Abbildung
10.7).

Wird einem prozy-Objekt ein anderes proxy-Objekt zugewiesen, miissen wir den Fall der
Selbstzuweisung gesondert behandeln: Da hier keine neue Referenz auf eine Heapzelle entsteht,
sind keine Anderungen am Referenzzéhler erforderlich.

Handelt es sich um keine Selbstzuweisung, so wird die Referenz auf die Heapzelle *ptr durch
Aufruf der detach-Methode geldst, wobei sie u.U. geloscht wird. Anschlieffend wird ptr mit
dem Heapzellenzeiger der rechten Seite initialisiert und die zugehérige attach-Methode auf-
gerufen. Um das daisy chaining (a=b=c) zu erméglichen, wird als Ergebnis eine Referenz auf
das proxy-Objekt selbst zuriickgegeben.

Durch den Konvertierungsoperator zum Typ R konnen EMLClosure<R>-Objekte iiberall dort
eingesetzt werden, wo ein Wert vom Typ R erwartet wird. Er wird uns spéater dabei helfen,
C++ -Funktionen mit nicht-strikten Argumenten zu realisieren.

Betrachten wir nun nochmal die Implementierung von ClosureTerm::operator() (). Mit
dem Ablegen des CoreEML-Terms auf dem Stack geht der Aufruf eines Kopierkonstruk-
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tors einher. Sollte der Term Referenzen auf Heapzellen enthalten (z.B. ein Term vom Typ
App<App<OpPlus,EMLClosure<int> >,EMLClosure<int> >)so werden deren Kopierkonstruk-
toren aufgerufen, wodurch die entsprechenden Referenzzéahler erhoht werden.

Der explizite Aufruf des Destruktors des CoreEML-Term-Objekts erzwingt den Aufruf von
Destruktoren fiir alle Datenfelder dieses Objektes. In unserem Beispiel wird daher der Destruk-
tor der beiden EMLClosure<int> Objekte aufgerufen und die Referenzzdhler der zugehorigen
Heapzellen werden dekrementiert.

Wird im weiteren Verlauf der Berechnung ein Objekt proxy-Objekt vom Stack geloscht, so
kann die zugehorige Heapzelle sofort freigegeben werden.

Anmerkung 10.2. Hier werden die Referenzzéhler auf ein Objekt zunéchst inkrementiert (push)
und anschliefsend direkt wieder dekrementiert. Als Optimierung haben wir in der realen Im-
plementierung eine rawPush-Methode zur Verfiigung gestellt, die kein Objekt, sondern einen
Zeiger auf einen rohen Speicherbereich tibernimmt. Dadurch kénnen wir den der push-Methode
inhérenten Kopierkonstruktor (aufgerufen durch den placement new-Operator) umgehen und
kénnen auf den expliziten Aufruf des Destruktors fiir den CoreEML-Term verzichten.

Dieses Vorgehen ist nur dann problematisch, wenn absolute Zeiger auf die Datenelemente
eines Objekts existieren, da diese mit dem Verschieben ungiiltig werden — dies ist jedoch eher
selten der Fall und man sollte in solchen Féllen ohnehin auf Methodenzeiger zuriickgreifen,
die relativ zum Beginn des Speicherbereichs eines Objekts sind (siehe [106, Seite 106 ff.]). ¢

Die Vor- und Nachteile von garbage collection mittels Referenzzéhlung wollen wir nicht uner-
wéahnt lassen, zumal sich insbesondere im Zusammenhang mit funktionalen Sprachen Probleme
ergeben konnen,

Referenzzahlung hat den Vorteil, daff der Aufwand der garbage collection gleichméfig iiber
eine Berechnung verteilt ist — im Gegensatz zu mark / scan Verfahren, wo ein Programm
fiir einen bestimmten Zeitabschnitt ausschlielich mit dem Auffinden und L&schen von nicht
mehr benotigten Heapzellen beschiftigt ist. Referenzzéhlung eignet sich daher besonders gut
fiir interaktive Systeme.

Nicht mehr referenzierte Objekte werden bei diesem Verfahren unmittelbar erkannt und frei-
gegeben. Bezogen auf den Heap ist das working set, also das Speicherfenster, welches fiir eine
Berechnung verwendet wird, recht klein. Im besten Fall kann der gesamte Heap iiber die ge-
samte Dauer einer Berechnung im Cache verbleiben, woraus sich ein sehr schneller Zugriff auf
die Datenelemente im Heap ergibt.

Nachteilig sind der zusétzliche Aufwand zur Speicherung des Referenzzéhlers und die sténdig
notwendigen Aktualisierungen des Zahlerstandes. Wie wir am Beispiel der Klasse ClosureTerm
gesehen haben, ergeben sich mitunter unnotige Sequenzen von Inkrementierung und Dekre-
mentierung, die man z.T. nur schwer erkennen und vermeiden kann.

Dariiber hinaus kann eine Operation das Anpassen mehrerer Referenzzéhler erfordern, so daf
der Aufwand im Allgemeinen schwer einzuschétzen ist. Speziell unsere Implementierung bringt
den Nachteil der virtuellen Destruktoren. Wird eine Heapzelle mittels delete geltscht, so kann
dies den Aufruf einer groflen Zahl weiterer virtueller Destruktoren zur Folge haben; z.B. dann,
wenn eine Heapzelle selbst Referenzen auf Heapzellen speichert. Da virtuelle Methoden indi-
rekt iiber einen Methodenzeiger aufgerufen werden, ist die Wahrscheinlichkeit grofs, dafs es in
diesem Zusammenhang zu cache-faults kommt. Da das Sprungziel zur Ubersetzungszeit nicht
bekannt ist, konnen virtuelle Destruktoren nicht ¢nline expandiert werden, so daft Optimie-
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rungspotential verloren geht — das Loschen einer Heapzelle kann demnach eine grofe Last fir
den Stack bedeuten.

Schwierig erweist sich insbesondere die Behandlung von zirkuldren Datenstrukturen:

circularList = 1:2:3:circularList

Jedes Listenelement ist in einer eigenen Heapzelle abgespeichert. Am Ende der Berechnung
stehen die zugehorigen Referenzzéhler alle auf Eins — auch der des ersten Elements, da es vom
letzten Element der Liste referenziert wird. Als Konsequenz wird die Liste niemals freigegeben.

10.4.3 Instanziieren von Superkombinatoren

Das Instanziieren eines Superkombinators ist die zeitkritischste Operation der TIM, weshalb
wir versuchen, einen moglichst groften Teil bereits zur Ubersetzungszeit zu erledigen (partiell
auszuwerten).

Drei Metafunktionen spielen hierbei eine Rolle:

e lazyInstantiate: Berechnet den Typ der instanziierten rechten Seite unter Beriicksich-
tigung der verzogerten Auswertungsstrategie.

e getVarOffset: Berechnet das Offset des ersten Auftretens einer instanziieren Variable
im Instanziierungspuffer.

e doInstantiate: Erzeugt eine Funktion, die einen Superkombinator instanziiert und an
einer bestimmten Adresse im Speicher (in der Regel auf dem Stack der staged-TIM)
ablegt.

Wir wollen hier nicht die vollstdndige Implementierung dieser Funktionen wiedergeben, son-
dern uns auf die wesentlichen Teile konzentrieren.

Die Funktion lazyInstantiate ist mit der Funktion instantiate, die wir im Rahmen der
Typberechnung vorgestellt haben, nahezu identisch (siehe Abbildung 9.11 auf Seite 191). Un-
terschiede ergeben sich lediglich bei der Instanziierung eines Superkombinators. Bei verzoger-
ter Auswertung konnen Terme auf dem Stack liegen, die ausgewertet, oder aber auf den Heap
verschoben werden, bevor sie substituiert werden. Abbildung 10.11 zeigt den entsprechenden
Ausschnitt der Definition von lazyInstantiate.

Das eigentliche Erzeugen des Funktionsabschlusses wird an die Metafunktion mkGraphNode
delegiert. Damit konnen wir spéter, durch Spezialisierung dieses Templates, auf bestimmte
Ergebnis- oder Applikationsknotentypen spezialisierte Heapzellen erzeugen. Liegt eine Kon-
stante auf dem Stack, wird eine Heapzelle vom Typ ClosureConstant erzeugt. Fiir Applikati-
onsknoten hingegen eine Heapzelle vom Typ ClosureExpression. Spéter, bei der Integration
von algebraischen Datentypen, werden wir weitere Spezialisierungen hinzufiigen.

Das Instanziieren eines Superkombinators auf dem Stack liefse sich analog zum Metaprogramm
lazyInstantiate realisieren. Die ASTs eines instanziieren Superkombinators und einer nicht-
instanziieren rechten Seite werden synchron traversiert. Fiir jeden Knoten und jedes Blatt wird
eine Funktion generiert, die den nicht-instanziierten Superkombinator und einen Zeiger auf den
Speicherbereich, der mit dem instanziierten Knoten (Blatt) gefiillt werden soll, iibernimmt.
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template <typename SCRIPT,typename E,typename R>
struct mkGraphNode {
typedef EMLClosure<R> RET;
static inline RET apply(const E& n) {
return EMLClosure<R>( new ClosureConstant<E>(e) );
}
};

template <typename SCRIPT,typename F,typename A,typename R>
struct mkGraphNode<SCRIPT,App<F,A>, R> {
typedef EMLClosure<R> RET;
static inline RET apply(const E& n) {
return EMLClosure<R>( new ClosureExpression<SCRIPT,E,R>(e) );
¥

s

template <typename SCRIPT, // CoreEML-Script
typename LHS, // Linke Seite der Superkombinatordefintition
int NAME, // Name der zu substituierenden Variable
typename STACK // Aktueller Stack
>

struct lazyInstantiate<SCRIPT, LHS, Var<NAME>, STACK > {

enum { arity = getAppDepth<LHS>::Ret,

argpos = getArgPos<LHS,NAME>: :Pos,
stackpos = arity - argpos - 1,
stackSize = TML::Length<STACK>::Ret,

evalArg
notPara
};
typedef typename getStackElem<STACK,stackpos>::RET StackVal;
typedef typename translateCoreEML<SCRIPT,
TML: :C<StackVal,TML: :N> >::RET
value_t;
typedef typename mkGraphNode<SCRIPT,StackVal, value_t>::RET Arg_t;

getArgPos<LHS,NAME>::Strict,
(argpos >= arity) || (stackSize<=stackpos)

typedef typename If< notPara,
Var<NAME>,
typename
If< evalArg,
evaluatedStackVal,
Arg_t,
>::RET
>::RET RET;

};

Abbildung 10.11: Berechnung des Typs eines instanziierten Superkombinators (verzogerte Aus-
wertung).
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template <typename N, typename F,typename A,
typename iF,typename iA, int offset>
struct getVarOffset<N, // Variablenname
App<F,A>, // uninstanziierter Knoten
App<iF,iA>,// instanziierter Knoten
offset // aktuelles Offset
> {
enum { foundInF = getVarOffset<N, F, iF, offset>::found,
foundInA getVarOffset<N, A, iA, offset>::found,
found = foundInF || foundInA,

arg0ff = Layout< App<iF,iA> >::ArgOffset + offset,
funcOff = Layout< App<iF,iA> >::FuncOffset + offset,
Ret = foundInF ? (int)getVarOffset<N,F,iF, funcOff>::Ret

(int)getVarOffset<N,A,iA, argOff>::Ret
s
g

Abbildung 10.12: Berechnung des Offsets des ersten Auftretens eines zu einer Variable N ge-
horenden Werts im Instanziierungspuffer.

Trifft man auf ein Blatt, so handelt es sich um eine C++ -Konstante, die mit Hilfe des
placement new-Operators kopiert wird:

template <typename SCRIPT, // CoreEML-Script
typename STACK, // Aktueller Stack
typename SCNAME, // Superkombinatordefinition
// (Sc<LHS,RHS>)
typename VARLIST, // Liste der Parameter, die
// bereits besucht wurden
typename LEAF // Blattyp des AST
>
struct doInstantiate {
typedef Leaf RET;
typedef VARLIST nVarList;
static inline void apply(// Wert des Blattes aus der rechten
// Seite der Sc-Definition
const LEAF& e,
// Zetger auf den Puffer
void* where) {
new (where) LEAF(e);
}
+;

Beim Instanziieren eines Superkombinators auf dem Stack miissen wir aufpassen, daft Argu-
mente nur einmal auf den Heap verschoben werden. Taucht ein nicht-strikt auszuwertender
Parameter auf der rechten Seite mehrfach auf, miissen diese im instanziierten Superkombi-
nator auf ein- und dieselbe Heapzelle verweisen. Im Falle der strikten Argumentauswertung
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template <typename SCRIPT,typename T,
typename Al,typename A2>
struct translateCoreEML< SCRIPT,
TML: :C< App<App<OpPlus.Al1>, A2>, T> > {
typedef TML::C< App<App<OpPlus,A1>,A2> node_t;
typedef typename inferType<SCRIPT,TML::N,TML::N,A1>::RET Argl_t;
typedef typename inferType<SCRIPT,TML::N,TML::N,A2>::RET Arg2_t;
typedef typename inferType<SCRIPT,TML::N,TML::N,
App<App<O0OpPlus,Argl_t>,Arg2_t>
>::RET RET;
static inline RET apply () {
if (Layout<node_t>::wordAligned) {
Argl_t firstArg = translateCoreEML<SCRIPT,A1>::apply();
Arg2_t secondArg = translateCoreEML<SCRIPT,A2>::apply();
return firstArg + secondArg;
} else {
node_t n = emlStack.pop<node_t>();
emlStack.push<A1>( n.getFunction() .getArg() )
Argl_t firstArg = translateCoreEML<SCRIPT,Al1>::apply();
emlStack.push<A2>( n.getArg() );
Arg2_t secondArg = translateCoreEML<SCRIPT,A2>::apply();
return firstArg + secondArg;

Abbildung 10.13: Ubersetzung der Grundoperation OpPlus.

diirfen Argumente nur einmal ausgewertet werden.

Wir merken uns daher in der Liste VARLIST die bereits behandelten Variablen. Ist eine Variable
zu substituieren, die noch nicht in VARLIST enthalten ist, erzeugen wir je nach Auswertungs-
strategie eine neue Heapzelle, oder werten die entsprechende Variable aus und schreiben den
so erhaltenen Wert an die entsprechende Stelle im Instanziierungspuffer. Wird eine Variable
wiederholt instanziiert, berechnen wir mit der Metafunktion getVarOffset das Offset ihres
ersten Auftretens im Instanziierungspuffer und kopieren den bereits substituierten Wert an
die neue Stelle.

Die Metafunktion getVarOffset kann man unter Riickgriff auf die Metafunktion Layout rea-
lisieren (siche Abbildung 10.12).

10.4.4 Implementierung der Transitionsschritte

Applikationschritte haben wir bereits bei der Diskussion der Stackimplementierung vorgestellt;
C++ -Konstanten werden vom EML-Stack entfernt und direkt an den Aufrufer zuriickgegeben.

Abgesehen von den Booleschen Operatoren && und || sind Grundoperationen strikt in bei-
den Argumenten. Stimmt das Speicherlayout des Applikationsknotens mit dem Stacklayout
Standard, kénnen die Funktionsargumente ohne weitere Manipulation am Stack ausgewer-
tet werden. Dabei entstehen zwei temporidre Werte, die in lokalen Variablen (also auf dem
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Maschinenstack) abgelegt werden.

Bei unterschiedlichem Speicherlayout wird der Applikationsknoten zunichst vom EML-Stack
in eine lokale Variable verschoben, um dann die Argumente auf dem EML-Stack abzulegen
und mit deren Auswertung fortzufahren (siehe Abbildung 10.13). Alternativ konnte man den
Stackzeiger des EML-Stacks nach der Auswertung des ersten Arguments auch um das padding
erhohen, so dafs er auf den Argumentteil der App-Struktur zeigt.

Vor der Auswertung einer Superkombinatorapplikation befinden sich die Funktionsargumente
auf dem Stack. Den Superkombinator auf die Stackspitze (iiber die Argumente) abzulegen wére
unklug, da die Argumente bei der TIM nach der Instanziierung nicht mehr gebraucht werden
(es werden ja keine Stackreferenzen in die rechte Seite eingesetzt). Es konnte ein Funktions-
abschluft auf dem Stack liegen, der an einen strikt auszuwertenden Parameter gebunden wird.
Bevor dieser in die rechte Seite eingesetzt wird, ist er auszuwerten; die zugehorige Heapspei-
cherzelle kann jedoch nicht freigegeben werden, da sie nach wie vor vom Stack referenziert
wird.

Wir verfahren daher wie folgt: Die Argumente werden im Stack nach oben verschoben, so
daf wir unmittelbar dahinter den instanziierten Superkombinator ablegen kénnen. Nach dem
Instanziieren konnen die Argumente gefahrlos vom Stack entfernt werden, womit die von ihnen
belegten Ressourcen u.U. wieder verflighbar werden.

Dieses Vorgehen hat positive Auswirkungen auf den verwendeten Stackspeicherplatz und hilft,
Heapknoten moglichst frithzeitig freizugeben. Fiir komplexe Funktionsargumente kann das
Verschieben jedoch zu einer sehr aufwendigen Operation werden. Als Ausweg kénnte man
komplexe Funktionsargumente direkt beim Instanziieren auf den Heap verschieben, so daf
keine CoreEML-Ausdriicke, sondern nur noch C++ -Konstanten und Funktionsabschliisse auf
dem Stack liegen. Der Einfachheit halber haben wir diese Optimierung in unserer prototypi-
schen Implementierung ausgespart.

Auch bei der Auswertung von IF konnen Ressourcen vorzeitig freigegeben werden. Vor der
Auswertung von IF liegen Bedingung, then- und else-Zweig auf dem Stack. Verzweigt der
Kontrollflufs in den then-Zweig, konnen die vom else-Zweig gebundenen Ressourcen vor dessen
Auswertung freigegeben werden. Dasselbe gilt fiir den then-Zweig, wenn der Kontrollflufs den
else-Zweig durchlauft (siche Abbilding 10.14).

10.4.5 Endrekursive Aufrufe

Schleifen lassen sich in EML nur iiber Rekursion ausdriicken. Vor jedem rekursiven Aufruf wird
ein Superkombinator instanziiert und auf dem Stack abgelegt. Unmittelbar darunter befinden
sich die noch unausgewerteten Teile eines zuvor instanziierten Superkombinators.

Betrachten wir die Situation am Beispiel der Fakultdtsfunktion:

( fac(!'x) = If(x == 0, 1, x¥fac(x-1) ) )[10];

Vor der Auswertung des else-Zweiges haben die Stacks (EML und C++ ) die folgende Gestalt:
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template <typename SCRIPT,typename ST,
typename C,typename T,typename E>
struct translateCoreEML<SCRIPT,
TML: :C< App<App<App<O0pIf,C>,T>,E>, ST > {

typedef typename inferType<SCRIPT, TML::N, TML::N,
App<App<App<0pIf,C>,T>,E> >::RET RET;

static inline RET apply() {

typedef App<App<App<OpIf,C>,T>,E> node_t;

// Aktuellen Stackzeiger merken

node_t& node = emlStack::_top<node_t>::apply(EMLStack) ;

// Die Bedingung liegt auf der Stackspitze

if ( translateCoreEML<SCRIPT, TML::C<C,TML::N> >::apply()) {
// Ressourcen des else-Zweiges freigeben
reinterpret_cast<const E*>( &(node.getArg() ) )->~EQ;
// Stackzetger auf then-Tetl bewegen
EMLStack.sptr=(char*)&node.getFunction() .getArg();
RET r = translateCoreEML<SCRIPT,TML::C<T,TML::N> >::apply();
// Stackzeiger hinter else-Zweig bewegen
EMLStack.sptr=((char*)&node) + EML_STACK_ELEM_SIZE( node_t );
return r;

}

else {
// ... analog zu then-Zwetig
reinterpret_cast<const T*>( &(node.getFunction() .getArg() ) )->~TQ;
EMLStack.sptr=(char*)&node.getArg() ;
RET r = translateCoreEML<SCRIPT,TML::C<E,TML::N> >::apply();
EMLStack.sptr=((char*)&node) + EML_STACK_ELEM_SIZE( node_t );
return r;

Abbildung 10.14: Auswertung von IF.
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C++

opMul t
10

fac

App( App( pM nus, 10), 1)

Bei der Betrachtung des Ct++ -Stacks wollen wir uns im weiteren nur auf die fiir uns relevanten
Daten konzentrieren — eventuell auf dem Stack befindliche Riicksprungadressen lassen wir
aufler acht.

Die anstehende Multiplikation ist strikt in beiden Argumenten. Es wird zunéchst das erste
Argument auf dem EML-Stack abgelegt und ausgewertet (siche auch Abbildung 10.13). Das
Ergebnis der Berechnung wird in einer lokalen Variable (also auf dem C++ -Stack) abgelegt.
Anschliefsend wird das zweite Argument ausgerechnet. Dazu werden die obersten beiden Ar-
gumente vom Stack geloscht und es wird mit der Auswertung fortgefahren. Die Stacksituation
stellt sich dann so dar:

fac 10

App(App(CGpM nus, 10), 1)

Da die Fakultéatsfunktion strikt in x ist, wird das Argument ausgewertet, bevor es in die rechte
Seite eingesetzt wird. Vor der Auswertung des else-Zweiges ergibt sich folgendes Stack-Bild:

opMul t
9

fac

App(App(CGpM nus, 9), 1)

|

Abermals wird das erste Argument ausgewertet und auf dem CH++ -Stack zwischengespeichert,
bevor mit der Auswertung des zweiten fortgefahren wird:

fac 9
App(App(OpM nus, 9), 1) 10

Verfolgt man den Prozefs in Gedanken weiter, so liegen irgendwann alle Zahlen von KEins bis
Neun auf dem C++ -Stack — ganz zu schweigen von den jeweiligen Riicksprungadressen.

Die in CoreEML implementierte Fakultdtsfunktion ist erheblich ineffizienter, als eine rekursive
oder iterative C++ -Variante:
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| C++ iterativ [ C++ rekursiv | EML | Faktor EML/ CH+ |
| 1.6s | 5.85 | 18.7s | 3.2 |

Abbildung 10.15: Laufzeitvergleich Fakultdtsfunktion fiir jeweils fiinf Millionen Berechnungen
der Fakultiit von einhundert. Ubersetzt wurde mit GNU g++ (V 3.2) mit der Option -O3.
Die Optimierung von endrekursiven Aufrufen wurde mit der Option -fno-optimize-sibling-calls
deaktiviert. Gemessen wurde auf einem Pentium Mobile System mit 1.4 GHz und 512Mb RAM
unter Windows-XP (cygwin).

int facRek(int x) {
if (x==0) return 1;
else return x*facRek(x-1);

3

int fac(int x) {
int accu = 1;
while (-x) accu *= x;
return accu;

}

Zum einen legen wir in EML unausgewertete Ausdriicke auf dem EML-Stack ab, so daf insge-
samt mehr Speicher bewegt wird, als in der rekursiven C++ -Implementierung. In C++ werden
pro Rekursion zwei Maschinenworte auf dem Stack abgelegt (eines fiir das Argument x und
eines fiir die Riicksprungadresse), wohingegen in EML jeder rekursive Aufruf das Instanziieren
eines Superkombinators auf dem Stack nach sich zieht, so dafs insgesamt sechs Maschinenworte
auf den Stack kopiert werden (die rechte Seite enthélt drei integer-Konstanten; dreimal taucht
das Argument x auf, welches jeweils durch eine integer-Konstante ersetzt wird). Hinzu kommt,
daft wir das Argument vor dem Instanziieren im EML-Stack nach oben bewegen, wodurch wei-
tere zwei Maschinenworte im Speicher bewegt werden. Schliefslich wird pro Rekursion noch das
Ergebnis der Auswertung des ersten Arguments auf den C++ -Stack bewegt, so dafs insgesamt
neun Maschinenworte bewegt werden miissen — im Vergleich zu zweien in der rekursiven C++
-Variante.

Ein Laufzeitvergleich der rekursiv definierten Fakultdtsfunktion in C++ mit der in EML f&llt
daher auch eher erntichternd aus (siehe Tabelle 10.15).

Wenn wir darauf verzichten, die Argumente an einen Superkombinator im Stack nach oben
zu verschieben, verringert sich die Laufzeit auf 16s —im Verlgeich zu C++ noch immer kein
konkurrenzfiahiges Ergebnis.

Wir haben das Optimierungspotential jedoch noch nicht voll ausgeschopft. Uberlegen wir
kurz, was die iterative C++ -Variante gegeniiber der rekursiven C++ -Implementierung so
schnell macht (Faktor 3.6): Die iterative Variante kommt ohne Stackoperationen aus. Das
Zwischenergebnis wird in der lokalen Variable accu akkumuliert. Die Variablen accu und x
konnen wéahrend der gesamten Abarbeitungszeit in Maschinenregistern gehalten werden, so
dafs Speicheroperationen insgesamt entfallen konnen. Der Aufrufkontext wird hier in jeder
Iteration gedndert, anstatt jeweils einen neuen anzulegen und auf dem Stack abzulegen (so
wie bei der rekursiven Variante).
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Betrachten wir nun eine leicht modifizierte, rekursive Version der Fakultatsfunktion in EML:
(fac(accu) (x) = IF(x==0,accu, fac(accu*x) (x-1)) )[10];

Nach dem rekursiven Aufruf wird weder der Wert der Variablen accu, noch der der Variablen
x benotigt.

Allgemein nennt man rekursive Aufrufe, nach deren Riickkehr der Aufrufkontext keine Rolle
mehr spielt, endrekursiv. Die Besonderheit von endrekursiven Aufrufen kann man ausnutzen,
indem man vor dem rekursiven Aufruf keinen neuen Aufrufkontext erzeugt, sondern den alten
wiederverwendet und anstatt die Funktion tiber einen call-Befehl rekursiv aufzurufen (vor
dessen Ausfithrung die Riicksprungadresse auf dem Stack abgeleget wird) mit einem direkten
Sprung an den Beginn der Funktion fortfahrt.

Diese Optimierung nennt man tail call elimination (siehe z.B. [119, Seite 461 ff.|, [139, Seite
367 ff.]) und wir wollen nun beschreiben, wie man sie prototypisch in die staged-TIM integrie-
ren kann. Prototypisch deshalb, weil wir im folgenden davon ausgehen, daf eine endrekursive
Funktion strikt in allen Argumenten ist. Sogenannte ta:l sibling calls, bei denen ein Aufrufkon-
text nach dem Aufruf einer anderen Funktion nicht mehr gebraucht wird, lassen wir ebenfalls
unberiicksichtigt. Dariiber hinaus beschranken wir uns auf rekursive Funktionen, bei denen
die Abbruchbedingung iiber einen if-Term gepriift wird und lassen keine let-Ausdriicke in
endrekursiven Funktionen zu.

Anmerkung 10.3. Terminierende rekursive Funktionen lassen sich auch ohne den Einsatz von
if realisieren, wenn man boolesche Operatoren einsetzt:

isEmpty [] == true

isEmpty (h:t) = false

getTail (h:t) =t

justOneValOrEmpty 1 v = (isEmpty 1) || (justOneValOrEmpty (getTail 1) v)

Im Falle einer leeren Liste 1 wird das erste Argument an || zu true reduziert. Das zweite
Argument tragt zum FErgebnis nichts bei und kann unausgewertet bleiben. Ist die Liste nicht
leer, muft das zweite Argument reduziert werden und es kommt zum rekursiven Aufruf. %

Vor der Abarbeitung eines Superkombinatorschrittes, wird getestet, ob die rechte Seite das
Schliisselwort jump enthélt. Ist dies der Fall, wird automatisch die Auswertungsstrategie ge-
wechselt. Das Prinzip ist wie folgt:

e Alle auf dem Stack befindlichen Argumente werden vom Stack genommen, ausgewertet
und auf den Stack zuriickgeschrieben.

e Der Superkombinator wird nicht auf dem Stack, sondern in einem speziellen Instanziie-
rungspuffer expandiert. Dabei werden die Variablen nicht durch Werte, sondern durch
Referenzen auf die zugehorigen Stackspeicherstellen ersetzt.

Dazu fithren wir einen neuen AST-Knotentyp StackRef<T> ein, der einen Zeiger auf eine
Stackspeicherzelle kapselt, an der ein Wert vom Typ T abgelegt ist. Die Typinferenzfunk-
tionen inferType erweitern wir um einen neuen Behandlungsfall fiir Stackreferenzen und
lassen sie den Typ T als Ergebnis zuriickliefern. Mit translateCoreEML erzeugen wir fiir
Stackreferenzknoten eine Funktion, die den in StackRef<T> enthaltenen Zeiger derefe-
renziert und an den Aufrufer zuriickgibt.
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typedef typename getScDefinition<SCRIPT,SCNAME>::RET ScDef;

typedef typename ScDef::Lhs_t Lhs_t;

typedef typename SCDef::Rhs_t Rhs_t;

typedef typename instantiate<SCRIPT,Lhs_t, Rhs_t, STACK>::RET instSc_t;
typedef typename inferType<SCRIPT,STACK,TML::N,instSc_t> RET;

typedef typename mkRefStack<STACK>::RET refStack;

char instBuffer[ sizeof(instSc_t) 1;
bool goOn = true;
char retBuffer[ sizeof (RET) ];

emlStack.pushList( // Genertert eine Liste von Referenzen auf
// die Elemente auf dem Stack
mkRefStack<STACK>: :apply ()
)3
// Instanziieren des Superkombinators mit den gerade
// generierten Referenzen
doInstantiate<SCRIPT, refStack, SCDEF, TML::N,
typename SCDEF::Rhs_t
>::apply( // Das EML-Script liegt ganz
// unten auf dem Stack und kann
// dber getProgram erfragt werden
emlStack.getProgram<SCRIPT>::
getScDefinition<SCNAME> () .getRhs(),
instBuffer
)3
// Entfernen der Referenzliste vom Stack
emlStack.popList<refStack>() ;

while (goOn) {

doEvalTailCall<SCRIPT, STACK, RESULT, instSc_t>::exec(
buffer, goOn, retBuffer
bE
}

Abbildung 10.16: Auswertung von endrekursiven Funktionen.
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e In einer while-Schleife, die den mit true initialisierten Wert einer Variablen goOn testet,
werten wir den Rumpf des Superkombinators mit einer speziellen Strategie so lange aus,
bis goOn den Wert false annimmt.

Abbildung 10.16 zeigt das zugehorige Codefragment. Die Funktion mkRefStack erzeugt eine
Polytypliste von Stackreferenzknoten, die anschliefsend auf den EML-Stack verschoben wird.
Durch Einsatz der Funktion doInstantiate werden diese Stackreferenzen in die rechte Seite
der Superkombinatordefinition eingesetzt, wobei der instanziierte Superkombinator im Puffer
instBuffer erzeugt wird.

Die Funktion doEvalTailCall wertet die instanziierte rechte Seite unter einer geénderten
Strategie aus. Sie {ibernimmt eine konstante Referenz auf den Instanziierungspuffer, sowie
Referenzen auf die Variable goOn und einen Speicherbereich zur Aufnahme des Berechnungs-
ergebnisses.

// C++ Konstanten werden direkt an den Aufrufer zurickgegeben

template <typename SCRIPT,typename STACK,typename EXPRESSION>

struct fastEval {
typedef typename inferType<SCRIPT,STACK,TML: :N,EXPRESSION>::RET RET;
static inline RET apply(const EXPRESSION& e) {
b

};

// Additionen konnen unter Umgehung des EML-Stacks ausgewertet
// werden
template <typename SCRIPT,typename STACK,
typename Al,typename A2>
struct fastEval<SCRIPT,STACK,App<App<OpPlus,A1>,A2> > {
typedef typename inferType<SCRIPT,STACK,App<OpPlus,A1>,A2>::RET RET;
static inline RET apply(const App<App<OpPlus,Al1>,A2>& app) {
return fastEval<SCRIPT,STACK,A1>::apply( app.getFunction().getArg() ) +
fastEval<ECRIPT,STACK,A2>: :apply( app.getArg() );
by
};

// ... weitere Spezialisierungen ..

Abbildung 10.17: Metaprogramm fastEval zur Erzeugung von Code, der CoreEML-Terme
strikt auswertet.

Um EML-Stackoperationen zu vermeiden, und weil wir die Argumente eines endrekursiven
Aufrufes strikt auswerten, greifen wir bei der Implementierung von doEvalTailCall nicht auf
translateCoreEML zuriick, sondern stellen eine spezielle Funktion fastEval zur Verfiigung
(sieche Abbildung 10.17). fastEval bekommt als Argument einen CoreEML-Term iibergeben
und wertet diesen unter Umgehung des EML-Stacks aus.

Im Normalfall (kein rekursiver Aufruf), wertet doEvalTailCall den als Argument iibergebe-
nen CoreEML-Term aus und weist das Ergebnis der Variablen retVal zu. Die Variable goOn
wird auf false gesetzt, um das Ende der Rekursion zu signalisieren (siche Abbildung 10.18
oben).
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template <typename SCRIPT,typename STACK,
typename RESULT, typename EXPRESSION>
struct doExecTailCall {
static inline void apply(bool& goOn,RESULT& retVal,const EXPRESSION& e) {
retVal = fastEvalL<SCRIPT, STACK, EXPRESSION >::apply( e );
goOn = false;
¥
s

template <typename RESULT,typename SCRIPT,typename STACK, typename SCNAME,
typename F,typename A>
struct doExecTailCall<RESULT,SCRIPT,STACK,SCNAME,App<F,A> > {
enum { isTailCall = Equal< typename getOutermostApp< App<F,A> >::RET,
OpJump
>::Ret };

struct adjust {
static inline void apply(bool&,RESULT&,const App<F,A>& e) {
adjustStack<SCRIPT,SCNAME,STACK, App<F,A> >::apply(
xreinterpret_cast<STACK*> (EMLStack.sptr), e );
}
};

struct evaluate {
static inline void apply(bool& goOn,RESULT& reVal,const App<F,A>& e) {
retVal = fastEval<SCRIPT,TML::N, App<F,A> >::apply(e);
goOn = false;
}
s

static inline void apply(bool& goOn,RESULT& retVal,const App<F,A>& app) {
If< isTailCall,
adjust,
evaluate
>::RET: :apply(go0On,retVal,app);
s

Abbildung 10.18: Applikationsschritt bei der Auswertung endrekursiver Aufrufe.
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template <typename SCRIPT,typename STACK,int POS,typename NODE>
truct adjustStack {};

template <typename SCRIPT,typename STACK,int POS,int NAME,typename A>
struct adjustStack<SCRIPT,STACK,P0S, App<Var<NAME>, A> > {
static inline void apply(const App<Var<NAME>,A>& restrict app) {
getStackElem<STACK,P0S>: :getRef (EMLStack) =
fastEval<SCIPT,TML::N, A>::apply(app.getArg());
}
};

template <typename SCRIPT,typename STACK,int POS,typename F,typename A>
struct adjustStack<SCRIPT,STACK, POS, App<F,A> > {
static inline void apply(const App<F,A>& restrict app) {
adjustStack<SCRIPT,STACK,P0S-1,F>::apply( app.getFunction() );
getStackElem<STACK,P0S>: :getRef (EMLStack) =
fastEval<SCRIPT,TML::N, A>::apply(app.getArg()); }
+;

Abbildung 10.19: Anpassung des Stacks bei der Auswertung von endrekursiven Aufrufen.

Der Applikationsschritt bedarf einer gesonderten Behandlung. Ist das am weitesten links aufsen
stehende Funktionsymbol jump, handelt es sich um einen endrekursiven Aufruf. Dann werden
die Argumente an jump ausgewertet, und an die entsprechende Stelle im EML-Stack kopiert
(Metafunktion adjustStack — siche Abbildung 10.19).

Abbildung 10.20 zeigt das Ergebnis unserer Bemiihungen. Das nicht-optimierte, endrekursi-
ve EML-Fakultdtsprogramm ist etwas langsamer als die nicht-endrekursive Version. Dieses
Ergebnis war zu erwarten, da der neue Parameter accu zuséatzlichen Speicherplatz auf dem
EML-Stack einnimmt und beim Instanziieren nun fiinf Variablen zu beriicksichtigen sind.

Ohne Optimierung kommt es bei der Ubersetzung mit dem Glasgow Haskell Compiler zu einem
Stapeliiberlauf (die Testroutine, welche die Fakultdtsfunktion aufruft, ist ebenfalls rekursiv,
so daf die Stacklast hier sehr hoch ist).

Erlauben wir dem C++ -Ubersetzer die Optimierung von endrekursiven Aufrufen, so erzeugt
er Programmcode, der genauso effizient ist, wie die iterative Variante. Die optimierte, endre-
kursive EML-Variante ist anndhernd so schnell, wie der nicht-optimierte, endrekursive C++
-Code — hier hatte man vielleicht mehr erwartet, aber vom Glasgow Haskell Compiler trennt
uns nicht sehr viel.

Warum ist nun der iterative C++ -Code immer noch schneller? Ein Blick in den von g+
generierten Maschinencode offenbart, dak der Ubersetzer gute Arbeit beim inlining geleistet
hat, aber der Zugriff auf Strukturelemente iiber Adressberechnungen erfolgt (z.B. Funktions-
und Argumentteil in der von der Metafunktion adjustStack generierten Funktion apply): Die
Adresse eines Strukturobjekts wird in ein Maschinenregister geladen und ggf. entsprechend der
angesprochenen Komponente inkrementiert. Der Zugriff auf die Komponente selbst verlauft
indirekt und ist damit nicht sonderlich effizient. Weitere indirekte Speicherzugriffe ergeben
sich im Zusammenhang mit den Stackreferenzen, die wir in den Rumpf des Superkombinators
instanziiert haben.
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G EML Haskell Faktor EML/ Faktor
(endrekursiv) | (endrekursiv) | (endrekursiv) | Ct+ endrekursiv | EML/Haskell
(nicht optimiert)

5.8s 25.5s Stapeliiberlauf 4.3 -
optimiert optimiert optimiert
1.6s 5.9s 3.9s 1.01 1.5

Abbildung 10.20: Laufzeitvergleich Fakultdtsfunktion fiir jeweils fiinf Millionen Berechnungen
der Fakultét von einhundert. C++ und EML wurden mit GNU g++ (V 3.2) mit der Option
-03 iibersetzt. Fiir die optimierte C++ -Variante wurde zusétzlich die tailcall optimization von
g+ aktiviert. Der Haskell-Testcode wurde mit dem Glagow Haskell Compiler (ghc V6.01)
iibersetzt. Ohne Optimierung kommt es mit ghc zu einem Stapeliiberlauf. Gemessen wurde
auf einem Pentium Mobile System mit 1.4 GHz und 512Mb RAM unter MS-Windows XP

(cygwin).

Eine iterative Testversion, in der wir alle diese indirekten Speicherzugriffe direkt codiert haben
benotigte 4.2s, wodurch wir unseren Verdacht bestétigt sehen. Offenbar fehlt es g++ an der
fiir unsere Absichten wichtigen lightweight object optimization.

Ein C++ -Ubersetzer, der diese Optimierung unterstiitzt, ist der von Kuck and Associates
(kurz KAI) entwickelte Compiler KCC. Leider ist dieser nach der Aquirierung von KAI durch
Intel nicht mehr verfiighar.

KCC {ibersetzt C++ -Code zunéchst in C-Code und nutzt dann den installierten C-Compiler,
um daraus Maschinencode zu generieren. Dieses Vorgehen ist fiir uns besonders interessant,
da wir am C-Zwischencode gut ablesen kénnen, ob unsere Optimierungen wirklich greifen.

Uns stand KCC V4.0f unter Linux V2.4.18 zur Verfiigung. Als C-Compiler wurde von KCC
der GNU C-compiler gcc in der Version 2.95.3 eingesetzt, der noch keine Unterstiitzung fiir
die Optimierung von endrekursiven Aufrufen bietet.

Die Ergebnisse mit KCC zeigen (siehe Abbildung 10.21), daf wir mit unserem staged inter-
preter tatsadchlich an das Niveau von direkt in Maschinensprache iibersetztem Programmecode
heranreichen. Im Vergleich zu ghe (allerdings in der Version 5.04) ist iibersetzter EML-Code
sogar um den Faktor 1.7 schneller.

Ein Blick in den von KCC generierten C-Zwischencode zeigt, dafs inlining und lightweight
object optimization zu Programmcode fithren, der im Kern der iterativen C++ -Variante
entspricht:
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G EML Haskell Faktor EML/ Faktor
(endrekursiv) | (endrekursiv) | (endrekursiv) C++ endrekursiv | EML/Haskell
(nicht optimiert)

16.96s 88.01s Stapeliiberlauf 5.2 -
iterativ optimiert optimiert EML/ C++ iterativ
4.6s 5.7s 10.1s 1.2 0.6

Abbildung 10.21: Laufzeitvergleich Fakultatsfunktion fiir jeweils fiinf Millionen Berechnungen
der Fakultét von einhundert. C++ und EML wurden mit KCC (V 4.0e) mit den Optionen +K3
-03 tibersetzt. Fiir die optimierte C++ -Variante wurde zusétzlich die tailcall optimization von
g+ aktiviert. Der Haskell-Testcode wurde mit dem Glagow Haskell Compiler (ghc V5.04)
iibersetzt. Ohne Optimierung kommt es mit ghc zu einem Stapeliiberlauf. Gemessen wurde
auf einem Pentium IIT System mit 450Mhz und 512Mb RAM unter Linux (Kernel 2.2.18).

/)
do
#line 4871
if (__T142381948 !'= __T142382140) {
#line 4718
__T142382012 *= __T142381948;
__T142381948 -= __T142382076;
} else {
#line 4779
(*((int *)EML::tcRes)) = __T142382012;
(*EML: :goOn) = ((char)0);
}
while ((int)_go0n);
/7

Im Vergleich zu C++ kommen jedoch noch Kosten fiir das Erzeugen der Stackreferenzen, das
Instanziieren des Superkombinators im lokalen Puffer und die Initialisierung des EML-Stacks
hinzu, welche wir im obigen Codefragment ausgespart haben.

Unser Ergebnis ist insofern besonders erfreulich, als daf gcc in der Version V2.95.3 keine
Optimierung von Endrekursion vornimmt. Offenbar kénnen wir durch strukturelle Typanalyse
und partielle Auswertung — im beschréankten Rahmen — nachtréglich Optimierungen zu einem
Ubersetzer hinzufiigen.

10.4.6 Aufruf von C++ -Funktionen und Methoden

C++ -Funktions- und Methodenaufrufe diirfen zwar innerhalb von EML-Termen auftreten,
wie wir aber bereits erwahnt haben, werden diese vor der Abarbeitung des EML-Programmes
ausgewertet. C++ -Funktionen sind in der Regel nicht mit EML-Variablen kompatibel und
erwarten Tupeltypen als Argument. Um sie in EML nutzbar zu machen, muf der Program-
mierer eine Interface-Spezifikation bereitstellen, aus der hervorgeht, wie viele Argumente die
Funktion / Methode erwartet, in welchem Argument sie strikt bzw. nicht-strikt ist; welchen
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struct EMLI_atan2 {
enum { arity = 2; }

template <int N>
struct isStrict { enum { Ret = true }; }

template <typename T1,typename T2>

struct inferType;

template <>

struct inferType<float,float> {

typedef float RET;

s

struct inferType<double,double> {
typedef double RET;

b

static inline double exec(double a.double g) {
return atan2(a,b);
}
static inline float exec(float a,float b) {
return atan2f(a,b);
+
};

Abbildung 10.22: Interfacespezifikation zur Verwendung der Funktionen atan2 und atan2f
aus der C-Mathematikbibliothek.

Ergebnistyp sie fiir bestimmte Argumenttypen generiert und wie sie auszuwerten ist.

Abbildung 10.22 zeigt eine entsprechende Spezifikation fiir die atan2-Funktion aus der Ma-
thematikbibliothek. Die Stelligkeit der Funktion wird {iber einen Aufzdhlungstyp exportiert.
Die Striktheitsinformation wird iiber die Metafunktion isStrict verfiighar gemacht, die Ty-
pberechnung iiber die Metafunktion inferType. Die statische Methode exec legt schlieflich
das Laufzeitverhalten fest.

Mit der Spezifikation EMLI_atan2 kann die atan2-Funktion jetzt wie folgt aus EML heraus
aufgerufen werden:

( m(x)(y) = callI<EMLI_atan2>::apply(x)(y) )[ m(2.0)(3.0) ]

Dabei ist calll ein Strukturtemplate, welches eine Interfacespezifikation als Typargument
iibernimmt und ein statisches Methodentemplate apply exportiert, welches aus dem Argu-
ment einen Applikationsknoten generiert. Wird apply wie in unserem Beispiel auf ein integer-
Argument angewendet, so entsteht ein AST-Knoten vom Typ

App<App<0pCall,EMLI_atant2>,int>

Interfacespezifikationen fiir monomorphe C++ -Funktionen zu erstellen ist aufwendig. Aufer-
dem ist klar, dat eine C++ -Funktion strikt in allen Argumenten ist. Dariiber hinaus 14afst
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sich der Typ einer Funktion unter Einsatz von Templates leicht aus dem zugehorigen Funkti-
onszeiger extrahieren. Um dem Programmierer das Erstellen von Schnittstellenspezifikationen
zu ersparen, stellt EML daher eine Reihe von iiberladenen call-Funktionen bereit, die einen
Funktionszeiger als Argument iibernehmen, daraus die relevanten Typinformationen extrahie-
ren und durch Template-Instanziierung automatisch eine passende Spezifikation erzeugen. Der
Aufruf der Funktion atan2 vereinfacht sich damit zu

( m(x) (y) = call(atan2) (x) (y) ) [ m(2.0)(3.0) ]

Die Typinferenzfunktion von CoreEML 1dft sich ohne gréferen Aufwand um das Kommando
OpCall erweitern: Trifft man bei der Typberechnung auf einen Knotentyp App<OpCall, ISPEC>,
so wird mit Hilfe der Interfacespezifikation ISPEC gepriift, ob geniigend Argumente auf dem
Stack liegen. Wenn ja, so wird die Berechnung des Ergebnistyps an die in ISPEC definierte
Metafunktion inferType delegiert. Dabei miissen wir beriicksichtigen, dafs auf dem Stack
unausgewertete Terme liegen konnen, deren FErgebnistyp vor dem Delegieren mit der globalen
inferType Metafunktion zu berechnen ist. Steht keine ausreichende Zahl an Argumenten
bereit, wird ein Knoten vom Typ Pal erzeugt, der — &hnlich wie Knoten vom Typ PaSC — die
bereits vorhandenen Argumente und die Spezifikation ISPEC speichert. Abbildung 10.23 zeigt
einen Ausschnitt der entsprechenden C++ -Metafunktionen.

Bei der Erweiterung von translateCoreEML muf die in der Interfacespezifikation enthaltene
Striktheitsinformation beriicksichtigt werden; d.h. bevor die in der Spezifikation vorgegebene
statische Methode exec ausgefiihrt wird, sind die auf dem Stack befindlichen Argumente
entweder auszuwerten, oder in Funktionsabschliisse umzuwandeln.

Wir verzichten auf die Darstellung der Erweiterung von translateCoreEML, da sie sich mit
dem Metaprogramm callExec (siehe Abbildung 10.24) analog zur Erweiterung von inferType
durchfiihren l&fst.

Einige der gerade vorgestellten Metaprogramme sind abhéngig von der Stelligkeit der aufzu-
rufenden Funktion / Methode. Um ein hohes Maf an Flexibilitit gewéhrleisten zu konnen,
bietet die EML-Distribution Codegeneratoren an, die ausgehend von der maximal zu unter-
stiitzenden Stelligkeit von Funktionen, entsprechenden Programmcode generieren.

Zwei Fragen bleiben zu beantworten:

1. Wie kann man in C++ von verzogerter Auswertung profitieren; bzw. wie sieht eine
C++ -Funktion / Methode aus, die nicht-strikt in einem Argument ist?

2. Wie ruft man eine Methode aus EML heraus auf?

Die erste Frage laft sich sehr leicht beantworten: Entweder ibernimmt die C++ -Funktion
direkt einen Wert vom Typ EMLClosure<T>, oder man realisiert sie als Funktionstemplate, so
dak sie mit diesem Typ kompatibel ist. Aus Benutzersicht verhélt sich ein EMLClosure<R>-
Objekt Dank des Konvertierungsoperators nach R ja genauso wie ein Wert vom Typ R:

double lazyCppFunc(bool condition,
const EMLClosure<double>& argl,
const EMLClosure<double>& args
) o

if (condition) return argl / 2; else return arg2 / 3;
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template <int N,typename SCRIPT.typename STACK,typename SPEC>
struct callInferType;

template <typename SCRIPT,typename STACK,typename ISPEC>
struct<0,SCRIPT,STACK,ISPEC> callInferType {
typedef typename ISPEC::inferType::RET RET;
};

template <typename SCRIPT,typename STACK,typename ISPEC>
struct<1,SCRIPT,STACK,ISPEC> callInferType {

// A1 ist das nicht ausgewertete Argument auf dem Stack

// (u.U. also ein CoreEML-Term)

typedef typename STACK::Head_t Al;

// RA1 ist der Typ des ausgewerteten Arguments.

typedef typename inferType<SCRIPT,TML::N,TML::N,A1>::RET RA1;
typedef typename ISPEC::template inferType<RA1>::RET;
};

template <typename SCRIPT,typename STACK,typename ISPEC>
struct<2,STACK,ISPEC> callInferType {
typedef typename STACK::Head_t Al;
typedef typename STACK::Tail_t::Head_t A2;
typedef typename inferType<SCRIPT,TML::N,TML::N,A1>::RET RA1;
typedef typename inferType<SCRIPT,TML::N,TML::N,A2>::RET RA2;
typedef typename ISPEC::template inferType<RA1,RA2>::RET;
s
// usw.

template <typename ISpec>
struct inferType<SCRIPT,STACK,CALLTRACE,App<OpCall,ISPEC> > {
enum { arity = ISPEC::arity,
stacksize = TML::Length<STACK>::RET
};
typedef typename
If< stacksize >= arity,
typename calllnferType<arity,SCRIPT,STACK,ISPEC>::RET,
PaI<STACK,ISPEC>
>::RET RET;
};

Abbildung 10.23: Berechnung des Ergebnistyps einer in EML importierten Funktion.
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template <typename SCRIPT,
typename STACK,
typename E, // Argument auf dem Stack
typename R, // Typ des ausgewerteten Arguments
bool strict // Strikthettsflag
>
struct convertArg { // nicht-strikte Auswertung
typedef EMLClosure<R> RET;
static inline RET apply() {
return EMLClosure<R>(
new ClosureTerm<SCRIPT,R,E>( emlStack.pop<E>() ) );
}
s

template <typename SCRIPT,
typename STACK,
typename E,
typename R
>
struct convertArg<SCRIPT,STACK,E,R,true> {// strikte Auswertung
typedef R RET;
static inline RET apply() {
return translateCoreEML<SCRIPT,TML::C<E,TML::N> >:;apply();
3
s

template <int N,typename SCRIPT,typename STACK,typename ISPEC>
struct callExec;

template <typename SCRIPT,typename STACK,typename ISPEC>

struct callExec<0,SCRIPT,STACK,ISPEC> {
typedef typename callInferType<O,SCRIPT,STACK,ISPEC>::RET RET;
static inline RET apply() { return ISPEC::exec(); }

+;

template <typename PROGRAM,typename STACK,typename ISPEC>
struct callExec<1,STACK,ISPEC> {
typedef typename callInferType<1,SCRIPT,STACK,ISPEC>::RET RET;
typedef typename callInferType<1,SCRIPT,STACK,ISPEC>::A1 Al;
typedef typename callInferType<1,SCRIPT,STACK,ISPEC>::RA1 RA1;
static inline RET apply() {
return ISPEC: :exec(
convertArg<SCRIPT,STACK,
A1,RA1,
ISPEC: :template isStrict<1>::Ret>::apply();

Abbildung 10.24: Aufruf einer C++ -Funktion.
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Der Konvertierungsoperator, der die Auswertung des Funktionsabschlusses bewirkt, wird fiir
argl nur dann aufgerufen, wenn die Bedingung condition wahr ist. arg2 bleibt unausgewer-
tet.

Die zweite Frage 1aft sich ebenso leicht beantworten, wenn man sich klar macht, daft jede n-
stellige Methode im Grunde genommen eine n+ 1-stellige Funktion ist. Implizit bekommt eine
Methode im Parameter this ja einen Zeiger auf das aufrufende Objekt iibergeben. Diese Idee
macht man sich zu Nutze, indem man den impliziten this-Zeiger in der Interfacespezifikation
zu einem expliziten Parameter macht:

class A {
int value;
public:
// Konstruktoren etc.
int method(int j) const { return v + j; }

};

struct EMLI_A__getVal {
enum { arity = 2; }
template <typename T1,typename T2>
struct inferType { typedef int RET; }
static inline RET apply(const A& a,const int& j) {
return a.method(j);

}
};



Kapitel 11

Algebraische Datentypen fur EML

Im Sinne eines Datenaustausches zwischen eingebetteter Sprache (EML) und Hostsprache
( C++ ) miissen die Instanzen eines algebraischen Typs in beiden Sprachen erzeugbar und
manipulierbar sein. In diesem Kapitel wollen wir schrittweise herleiten, wie man zu einer
solchen Darstellung kommt.

Dabei miissen wir beriicksichtigen, dafs wir in EML Typberechnungen vornehmen miissen. Es
reicht daher nicht, algebraische Datentypen in das Typsystem von C++ abzubilden. Zuséatzlich
miissen wir eigene Routinen zur Typiberpriifung von EML bereitstellen. Auf die Integration
in EML werden wir erst spéter eingehen. Zunéchst wollen wir iiberlegen, wie man algebraische
Datentypen iiberhaupt in C++ darstellen kénnte.

11.1 Darstellung von algebraischen Datentypen als Klassen-
hierarchie

Machen wir uns zu Beginn nochmal kurz den Aufbau eines algebraischen Datentyps am Bei-
spiel von Haskell klar:

data List a = C a (List a) | N

List ist ein Typkonstruktor, mit dem wir neue Typen erzeugen kénnen. C und N sind Wert-
konstruktoren, mit denen ein Wert vom Typ List a generiert werden kann.

Mit welchem Konstruktor ein Wert vom Typ List a tatséchlich erzeugt worden ist, kann man
aus dem Typ nicht ablesen, so daf eine entsprechende Analyse (case analysis) erst zur Laufzeit
erfolgen kann.

Drei Operationen sind im Zusammenhang mit algebraischen Datentypen essentiell:

e pack<C>: Erzeugt durch Anwendung des Konstruktors C einen neuen Wert.

e is<C>: Priift, ob der Wert eines algebraischen Typs mit dem Konstruktor C erzeugt
wurde.

e unpack<C,N>: Ubernimmt einen Wert mit algebraischem Typ, zerlegt ihn in seine Kom-
ponenten und gibt den Wert der N-ten Komponente zuriick (Projektion auf die N-te
Komponente).

235
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pack entspricht in Haskell dem direkten Aufruf eines Konstruktors. Hinter dem pattern mat-
ching bzw. der case analysis verbergen sich die Funktionen is und unpack.

Monomorphe algebraische Typen konnen in  C++ recht einfach auf eine Klassenhierarchie
abgebildet werden — eine Technik, die bei der Ubersetzung von funktionalen Sprachen in die
Sprache einer objektorientierten virtuellen Maschine gern angewendet wird; z.B. fiir Mondrian
[133], Generic JAVA [19], oder PIZZA [128]. In diesen Sprachen wird die Typiiberpriifung vom
Compiler iibernommen, so daft der erzeugte objektorientierte Code als typsicher eingestuft
werden kann (zumindest, was die algebraischen Typen anbelangt).

Unsere Situation ist ein wenig komplexer, da wir ohne eigenen Typchecker auskommen miissen.
Betrachten wir aber zunéchst ein Beispiel, das zeigt, wie man einen einfachen algebraischen
integer-Listentyp mit Klassen und Objekten représentieren kann (sieche Abbildung 11.1).

data List a = C a (List a) | N Haskell
#include <typeinfo> C++
template <typename T> struct pack;

template <typename T,int N> struct unpack;

template <typename T> struct is;

struct IntList {
IntList (IntList* v) : value(v) {}
IntList(const IntList& rhs) : value(rhs.value) {}
IntList* value;
protected:
IntList() : value(0) {}
};

class C : public IntList {
friend struct pack<C>;
friend struct unpack<C,0>;
friend struct unpack<C,1>;

private:
C(int h,const IntList& t) : head(h),tail(t) {3}
int head;
IntlList tail;

};

class N : public IntList {
friend struct pack<N>;
friend struct unpack<N,0>;

private:

NO {}

};

Abbildung 11.1: Abbildung des monomorphen algebraischen Datentyps intList auf eine Klas-
senhierharchie.

Typkonstruktor und Wertkonstruktoren sind zu Klassen geworden, wobei die Wertkonstruk-
torklassen von der Typkonstruktorklasse abgeleitet wurden. In der Typkonstruktorklasse
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ist ein Zeiger auf einen Wert vom Typ IntList hinterlegt, der auf Grund der Inklusionsbe-
ziehung der Klassen N, C und IntList sowohl auf Objekte vom Typ N, als auch auf Objekte
vom Typ C zeigen kann.

Wie bei algebraischen Typen auch, miissen wir den eigentlichen Typ eines durch Konstrukto-
rapplikation entstandenen Wertes verbergen bzw. so anpassen, daf ein Wert des zugehorigen
Summentyps entsteht. Die Konstruktoren der Klassen N und C wurden daher als privat ver-
einbart.

Der einzige Weg ein Objekt vom Typ IntList zu erstellen, fiihrt iiber den Aufruf einer mit
der Metafunktion pack generierten Funktion. Da die Klasse pack fiir beide Konstruktorklassen
als friend vereinbart wurde, hat sie vollen Zugriff auf die privaten Elemente der Klasse und
kann folglich auch deren Konstruktoren aufrufen. Fiir die Klasse pack stellen wir folgende
Template-Spezialisierungen bereit:

template <>
struct pack<C> {
static inline IntList apply(int h,const IntList& t) {
return IntList( new C(h,t) );
}
+;

template <>
struct pack<N> {
static inline IntList apply() {
return IntList( new N() );
}
};

Der eigentliche Wert wird mit new in den Freispeicher verschoben, um anschliefsend ein IntList-

Objekt mit dem dabei gewonnenen Zeiger zu initialisieren®.

Der Effekt des Aufrufs pack<C>::apply (1, pack<N>::apply() ) entspricht exakt der Kon-
struktorapplikation C 1 N in Haskell: Es entsteht ein Wert, vom Summentyp IntList.

Zur Umsetzung der Funktion is<C> greifen wir auf das Laufzeittypinformationssystem von
C++ zuriick. Durch Anwendung des eingebauten Operators typeid auf einen Typ oder einen
Ausdruck erhélt man einen eindeutigen Typdeskriptor. Typdeskriptoren kénnen miteinander
verglichen werden, so dafs man sehr leicht priifen kann, ob ein Objekt wirklich einen bestimm-
ten Typ hat:

'Die angeforderten Systemressourcen werden in unserem Modell nicht freigegeben — diese Liicke werden wir
erst spéter schliefsen.
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template <>
struct is<C> {
static inline bool apply(const IntList& 1) {
return typeid(l.value) == typeid(C);
}
s

template <>
struct is<N> {
static inline bool apply(const IntList& 1) {
return typeid(l.value) == typeid(N);
}
+;

Anmerkung 11.1. Um Verwirrung vorzubeugen: typeid liefert immer den Laufzeittyp eines
Objekts und nicht den fiir den Compiler sichtbaren, statischen Typ. O

Um auf den in IntList gekapselten Wert zuzugreifen, bedarf es einer Typumwandlung, die
entgegen der Klassenhierarchie 1auft. Hat man z.B. durch Anwendung von is<C> herausgefun-
den, daf sich hinter einem Listenwert ein mit dem Konstruktor C erzeugter Wert verbirgt, mufs
man den Zeiger value so behandeln, als ob er auf ein Objekt vom Typ C zeigen wiirde. Man
spricht von einem downcast, da ein Objekt, dessen Typ in der Klassenhierarchie hoher steht,
in ein Objekt umgewandelt werden soll, dessen Typ weiter unten in der Klassenhierarchie
angesiedelt ist.

Fiir downcasts stellt C++ den Operator dynamic_cast<T> bereit. Dieser priift, ob der Lauf-
zeittyp eines Objekts mit dem Zieltyp T vertrédglich ist. Ist dies nicht der Fall, wird ein Aus-
nahmefehler ausgelost?.

Die Funktion unpack ldft sich unter Anwendung von dynamic_cast leicht realisieren, und
erlaubt uns, auf einen Test, der sicherstellt, daf wirklich auf einen passenden Konstruktorwert
zugegriffen wird, zu verzichten:

2Tatsichlich wird ein Ausnahmefehler nur dann ausgelést, wenn T ein Referenztyp (z.B. int&) ist. Fiir
Zeigertypen wird im Fehlerfall der Wert 0 zuriickgeliefert.
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template <>
struct unpack<C,0> {
static inline int apply(const IntList& 1) {
return (*dynamic_cast<Cx>(1l.value)) .head;
}
s

template <>
struct unpack<C,1> {
static inline IntList& apply(const IntList& 1) {
return (xdynamic_cast<C*>(1l.value)).tail;
}
};

template <>
struct unpack<N,0> {
static inline N& apply(const IntList& 1) {
return (*xdynamic_cast<N*>(1l.value));
}
}s

Fiir andere monomorphe Datentypen lassen sich in dhnlicher Weise Klassen und Template-
Spezialisierungen finden.

Leider konnen wir den komfortablen pattern matching-Mechanismus nicht direkt auf C++
abbilden, so daft die Arbeit mit algebraischen Datentypen ein wenig an Attraktivitat einbiifst.
Die Gegentiberstellung der Implementierung der Funktion length in Haskell und C++ (siehe
Abbildung 11.2) macht dies deutlich.

length n = case n of Haskell
N -> 0

Cht-> 1+ length t

int length(const intList& 1) { C++
if (is<N>::apply(1l)) return O;
else return 1 + length( unpack<C,1>::apply(l) );

}

Abbildung 11.2: Implementierung der Funktion length in Haskell (oben) und C++ (unten).

11.2 Probleme mit polymorphen algebraischen Datentypen

Geht man iiber zu polymorphen Listen, stéft man an die Grenzen der Abbildung von alge-
braischen Datentypen auf Klassenhierarchien.

Aus der Klasse IntList miifste ein Template mit einem Typparameter entstehen, in den
spater der Elementtyp der Liste eingesetzt wird. Zwangsldufig miissen dann aber auch die
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abgeleiteten Konstruktorklassen zu Templates werden, da sie die Superklasse mit geeigneten
Typargumenten instanziieren miissen.

Das Problem ist, dafs im monomorphen Fall die Korrespondenz von

IntList =C+N
mit
C C IntlList; N C IntList

bijektiv ist, fiir polymorphe Listen jedoch nicht. Der Grund liegt darin, dafs der Konstruktor
N von keinem Typparameter abhéngt, die Wertkonstruktorklasse N<T> aber sehr wohl.

Anders ausgedriickt gibt es im polymorphen algebraischen Datentyp genau ein Objekt N vom
polymorphen Typ IntList a. In der Darstellung als Objekt einer Wertkonstruktorklasse hat
jede Instanz von N jedoch einen anderen monomorphen Typ — C++ kennt keine real existie-
renden polymorphen Objekte.

Der Verlust dieser Korrespondenz hat schwerwiegende Auswirkungen. Zum Beispiel laft sich
eine Funktion, die eine leere Liste (also den Wert N erzeugt), nicht mehr implementieren, da
zur Instanziierung der Konstruktorklasse N der Elementtyp benotigt wird — N ist hier nicht
polymorph!

Will man mit einem Symbol N auskommen, miiftte die zugehorige Konstruktorklasse von allen
nur denkbaren Listentypkonstruktorklassen abgeleitet werden — das kann man in C++ jedoch
nicht ausdriicken.

Alternativ konnte man auf die vom C++ -Typsystem garantierte Typsicherheit verzichten und
mit void Zeigern arbeiten. Diese Strategie wird bei der Ubersetzung von funktionalen Sprachen
auf virtuelle objektorientierte Maschinen verfolgt, allerdings verwendet man hier nicht void,
sondern das Grofte aller Objekte (Object in JAVA) und man verliert nicht an Typsicherheit,
da der Ubersetzer den Ausgangscode ja bereits einer Typiiberpriifung unterzogen hat.

Dieser Ansatz kommt fiir uns daher nicht in Betracht. Spétestens bei der Integration von
algebraischen Datentypen in EML, sind wir auf die Typinformation angewiesen, um den Er-
gebnistyp einer Operation berechnen zu kénnen.

Bevor wir unsere Losung vorstellen, wollen wir uns an einem Beispiel nochmal die FEigenschaf-
ten von polymorphen algebraischen Datentypen vor Augen halten — insbesondere, was Typen
anbelangt.

Gegeben sei der folgende Typ F0O:

data FOOab=Aa | Bb | Chba

Die Haskell Funktion

genA a = A a

ist vom Typ a -> FOO a b; d.h., wenn wir sie mit einem Wert vom Typ Int aufrufen, erhalten
wir einen Wert vom Typ FOO Int b. Dieser Wert kann problemlos zu einer Liste vom Typ
List (FOO Int Int), oder einer Liste vom Typ List (FOO Int Float) hinzugefiigt werden
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— ein mit dem Konstruktor A generierter Wert ist ja polymorph, da nicht alle Typvariablen
von FOO durch konkrete Typargumente ersetzt wurden.

Nachfolgend nennen wir die Instanz eines polymorphen algebraischen Datentyps, die noch
Typvariablen enthélt, eine polymorphe Instanz.

Versuchen wir, diesen Zusammenhang ein wenig formaler zu beschreiben: Sei ADT der Name
eines algebraischen Datentyps mit n Typparametern, T eine Menge von konkreten Typen
und « eine Menge von Typvariablen. Eine polymorphe Instanz von ADT ist eine partielle
Abbildung I : N — T'U «, die jedem Typparameter eine Typvariable oder einen Typ zuweist.
Eine polymorphe Instanz [; kann als Stellvertreter einer polymorphen Instanz Is auftreten (in
Zeichen Iy <:ypr I) wenn gilt:

I <:apr I ::ViE{l,"' ,n}: Il(i):Ig('

Ahnlich wie die Untertyprelation <: (siehe Seite 177, ist <:4pr durch eine Inklusionsbeziehung
der durch die Typen reprasentierten Mengen motiviert. Fiir <: gilt

vt e T : {t'|t <: '} ist endlich,

da eine Klasse nur endlich viele Superklassen haben kann. Fiir <:,p7 kann diese Eigenschaft
wegen der Existenz von polymorphen Instanzen nicht gelten — ein weiteres Argument, warum
wir hier mit Vererbung nicht weiter kommen.

11.3 Kodierung der Typdeklaration

Typ- und Wertkonstruktoren werden wir auf Klassentemplates abbilden, die in keinerlei Ver-
erbungsbeziehung stehen. Damit geht uns die unmittelbare ,Verdrahtung” von Wert- und Ty-
pkonstruktor verloren, die uns durch Ausnutzung von Vererbung gewissermafsen geschenkt
wurde.

Da wir die Zugehorigkeit eines Konstruktors zu einem Typ spétestens bei der Typiiberpriifung
brauchen, codieren wir sie im C++ -Typsystem. Die Idee ist recht einfach: Einen algebraischen
Datentyp beschreiben wir durch einen Typdeskriptor, der eine eindeutige ID und die auf der
linken Seite der Typdefinition vereinbarten Typparameter speichert. In Konstruktordefinitio-
nen hinterlegen wir eine Referenz auf den Typdeskriptor und versehen ihn mit einer ID, die
innerhalb dieses Typs eindeutig ist.

Die Verbindung iiber eine ID reicht jedoch noch nicht aus. Um anhand der ID alle Konstrukto-
ren bzw. den Typdeskriptor eines Typs zu ermitteln, fassen wir Typdeskriptor und eine Liste
aller Konstruktordefinitionen in einer speziellen Klasse zusammen, die wir DefineSumType
nennen.

Schauen wir uns dazu an einem Beispiel an, wie man einen polymorphen Typ IntList de-
finieren kann. Typvariablen stellen wir genau wie funktionale Variablen dar, zur besseren
Unterscheidung benutzen wir jedoch den Strukturnamen TVar (siehe Abbildung 11.3).
Typkonstruktoren definiert man als Instanzen des Klassentemplates TypeCons, das als erstes
Argument eine programmweit eindeutige ID und anschliefend eine (nahezu) beliebig lange
Liste von Typvariablen erwartet.
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typedef TVar<i> TA;

typedef TypeCons<1, TA> listDesc;
typedef ValueConsO<listDesc,0> N;
typedef ValueCons2<listDesc,1, int, listDesc> C;

template <>

struct DefineSumType< 1 > {
typedef listDesc TypeDesc;
typedef Sum<N,C> SumType;
};

Abbildung 11.3: Definition eines polymorphen Listentyps.

Typkonstruktoren dienen uns ausschliefslich zum Transport von Typinformation, so dalt das
Klassentemplate TypeCons keinerlei Programmcode enthélt:

struct NOTYPE {};

template <int N, A1=NOTYPE, A2=NOTYPE, A3=NOTYPE>
struct TypeCons {

enum { typeld = N };

typedef Al P1;

typedef A2 P2;

typedef A3 P3;
s

Mit diesem Klassentemplate konnen wir algebraische Datentypen beschreiben, die von bis
zu drei Typparametern abhéngig sind. Lassen wir einen Typparameter bei der Template-
Instanziierung weg, so erginzt der C++ -Ubersetzer automatisch den Type NOTYPE. So kon-
nen wir durch Einsatz der Metafunktion Equiv spéter leicht testen, wie viele Typvariablen
tatsdchlich angegeben wurden.

Wertkonstruktorklassen werden von der Klasse ConsCell abgeleitet. ConsCell ist eine Erwei-
terung der Klasse HeapCell um ein Feld consId zur Aufnahme der ID des Wertkonstruktors
und eine virtuelle Methode getConsRef, die einen Zeiger auf den Konstruktorwert zuriicklie-
fert:

class ConsCell : public HeapCell {
int consId;
public:
ConsCell(int id=-2) : consId(-2),HeapCell() {}
~ConsCell {}
inline int getId() const { return id; }
virtual ConsCell* getConsRef() const { return this; }
};

Die Definition von getConsRef scheint an dieser Stelle vielleicht iiberfliissig, da man die Adres-
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se eines Objekts auch unmittelbar ermitteln kann. Wir miissen jedoch beriicksichtigen, daf
die Komponenten eines Konstruktors verzogert ausgewertet werden und sich hinter einer Kon-
struktorzelle eine Berechnung (ein Funktionsabschluss) verbergen kann, der ausgewertet wer-
den muf, bevor man eine Referenz auf die Konstruktorzelle zuriickgeben kann — spéter, bei
der Besprechung der Integration von algebraischen Datentypen in EML, werden wir darauf
nochmal zuriickkommen.

Die vollstandige Definition der Wertkonstruktorklassen konnen wir an dieser Stelle noch nicht
angeben, da bisher nicht geklart ist, wie wir die Werte eines algebraischen Typs darstellen. Im
Prinzip stellt eine Konstruktorklasse fiir jede Konstruktorkomponente ein Datenfeld bereit und
die Konstruktoren (im objektorientierten Sinne) sind als privat vereinbart, um zu verhindern,
dafs man Werte von diesem Typ direkt erzeugen kann. Prototypisch sieht die Implementierung
eines zweistelligen Konstruktors so aus:

template <typename DESC,typename N,typename AO,typename Al>
class ValueCon2 : ConsCell {

enum { consId = N,
DESC: :typeld

typeld
};
typedef DESC TypeDesc;
friend struct pack<ValueCons2>;
friend struct unpack<ValueCons2,0>;
friend struct unpack<ValueCons2,1>;

typedef typename mkConsArg<AO>::RET CO;
typedef typename mkConsArg<A1>::RET Ci;

private:
ValueCons2(const CO& _cO,const Ci1& _c1) : c0(_c0),c1(_c1) {}

CO cO0;
Cl c1;
};

Der einzige Weg zur Erzeugung eines Konstruktors fiihrt iiber einen Aufruf der von der Meta-
funktion pack erzeugten Funktion apply. Die Werte der Konstruktorkomponenten lassen sich
ebenfalls nicht direkt, sondern iiber die von der Funktion unpack generierte Funktion apply
ermitteln.

Die Metafunktion mkConsArg<T> berechnet in RET, wie der Typ T innerhalb der Konstruktor-
zelle zu speichern ist und generiert in apply eine Funktion, die aus einem Wert vom Typ T
einen Wert vom Typ mkConsArg<T> erzeugt.

Da es in C++ keine polymorphen Werte gibt, mufs ein polymorpher algebraischer Datentyp
instanziiert werden, bevor er verwendet werden kann. Dazu steht die Template-Metafunktion
TypeInstantiate bereit, die einen Typdeskriptor und eine Liste von konkreten Argumentty-
pen iibernimmt und in RET einen Typdeskriptor generiert, in dem die Typvariablen entspre-
chend ersetzt wurden.

Zum Beispiel liefert
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Typelnstantiate<listDesc,int>::RET;

den Typdeskriptor TypeCons<1,int> .

Da man spéter, beim Aufruf von pack und unpack monomorphe Konstruktoren benétigt, ist
TypeInstantiate auch auf Wertkonstruktordefinitionen anwendbar.

11.4 Darstellung der Werte eines algebraischen Datentyps

Die Werte eines algebraischen Datentyps stellen wir als Instanz eines aus dem Klassentemplate
ADTValue<T> gewonnenen Typs dar, wobei der Typparameter T durch den Typdeskriptor des
algebraischen Typs ersetzt wird.

ADTValue ist der Klasse EMLClosure, die wir zur Darstellung von Funktionsabschliissen ein-
gesetzt haben (siehe Seite 213), in vielen Punkten ahnlich. Sie kapselt einen Zeiger auf eine
Konstruktorzelle und iibernimmt das Management der Referenzzahlung.

Ein ADTValue<T>-Objekt kann nicht nur mit Objekten des gleichen Typs initialisiert werden.
Auf der rechten Seite einer Zuweisung darf auch ein Objekt vom Typ ADTValue<T2> stehen,
sofern T2 <:apr T1 gilt.

Die Operation ADT_cast<T1,T2>::apply priift diese Bedingung ab und 16st einen Uberset-
zungsfehler aus, falls sie nicht zutrifft. Ansonsten liefert sie einen Zeiger auf die Konstruktor-
zelle der rechten Seite.

Mit ADTValue konnen wir nun festlegen, wie die Komponenten in einem Konstruktor gespei-
chert werden. Entspricht der Typ einer Komponente einem algebraischen Datentyp (bzw. ei-
nem Typkonstruktor), so speichern wir sie als Instanz von ADTValue, andernfalls als EMLClosure,
da die Komponenten eines Konstruktors der verzogerten Auswertung unterliegen.

Jetzt fehlen nur noch die Operationen pack und unpack, um mit algebraischen Datentypen in
C++ arbeiten zu kénnen. Abbildung 11.5 zeigt beispielhaft deren Implementierung.

pack ibernimmt den Typ eines mit TypeInstantiate instanziierten Konstruktors und stellt
in apply eine Funktion zur Erzeugung eines neuen ADTValue-Objekts bereit.

11.5 Integration in EML

Beim Entwurf der Klassen ADTValue und der Wert- und Typkonstruktorklassen haben wir die
verzogerte Auswertungsstrategie von EML bereits beriicksichtigt, so dafs wir sie zur Einbettung
der algebraischen Typen in EML direkt wiederverwenden kénnen.

Wir miissen daher nur noch die Operationen pack, unpack und is in EML bereitstellen. Dabei
miissen wir drei Dinge beriicksichtigen:

o Wertkonstruktoren diirfen auch partiell appliziert werden und
e cin Konstruktoraufruf kann zu einer Instanz eines polymorphen Typs gehoren;

e Eine Konstruktorkomponente kann an einen Funktionsabschlufs gebunden werden.
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template <typename TYPEDESC>
class ADTValue {
private:
ConsCell* value;
public:
ADTValue(ConsCell* v) : value(v) { value->attach(); }
ADTValue(const ADTValue& rhs) : value(rhs.value) {
value->attach;
}
~ADTValue() { value->detach() }

ADTValue& operator=(const ADTValue& rhs) {
rhs.value->attach();
value->detach() ;
value=rhs.value;
return *this;

3

// Initialisterung mit und Zuweisung von einer

// polymorphen Instanz T des algebraischen Typs

// TYPEDESC

template <typename T>

ADTValue(const ADTValue<T>& v) : v(ADT_cast<TYPEDESC,T>::apply(v)) {
v->attach();

}

template <typename T>

ADTValue& operator=(const ADTValue<T>& rhs) {
rhs.value->attach();
value->detach();
value=ADT_cast<TYPEDESC,T>: :apply(rhs.value);
return *this;

}

ConsCell#* getRef() const { return value->getRef(); }
int getId() const { return value->getRef()->getId(); }
s

Abbildung 11.4: Klassentemplate ADTValue zur Darstellung der Werte eines algebraischen

Datentyps mit Typdeskriptor TYPEDESC.
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template <typename TYPEDESC, int CONSID,
typename AO,typename Al>
struct pack< ValueCons2<TYPEDESC,A0,A2> > {
typedef ADTValue<TYPEDESC> RET;

typedef typename mkConsArg<AO>::RET CO;
typedef typename mkConsArg<Al1>::RET Bil;

static inline RET apply(const CO& cO,const Cl& c1l) {
return RET( new ValueCons2<TYPEDESC,A0,A1>( cO, ci1) );
}
s

template <typename TYPEDESC, int CONSID,
typename AO,typename A1>
struct unpack< ValueCons2<TYPEDESC,A0,A1>, 0> {
typedef AO RET;
typedef ValueCons2<TYPEDESC,A0,Al1> Cons_t;
static inline RET apply(const ADTValue<TYPEDESC>& v) {
#ifdef EML_Check_ConsAccess
if (v->getId() != Cons_t::consId)
throw IllegalConstrucorAcces();
#endif
return ((Cons_t*) (v.value->getRef)) .cO;
}
+;

Abbildung 11.5: Beispiele zur Implementierung von pack und unpack.
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Der dritte Punkt zieht beziiglich der Instanziierung von Superkombinatoren gewisse Konse-
quenzen nach sich.

Nehmen wir an, es liegt ein Applikationsknoten auf dem Stack, dessen Auswertung zu ei-
nem Wert vom Typ ADTValue<T> fiihrt. Vor der Instanziierung eines Superkombinators wird
daraus (Anwendung von mkGraphNode) ein Wert vom Typ EMLClosure<ADTValue<T> > — der
Applikationsknoten wurde in eine Heapzelle vom Typ ClosureTerm verschoben.

Nehmen wir weiter an, im Rumpf des Superkombinators befindet sich ein Aufruf von pack,
der nun ein Objekt vom Typ EMLClosure<ADTValue<T> > erhélt. Was soll pack mit diesem
Knoten anfangen? Thn auszuwerten kommt nicht in Frage, da wir damit gegen die Strategie der
verzogerten Auswertung verstofsen wiirden. Wére der Zeiger auf den Funktionsabschlufs mit
dem Interface von ConsCell kompatibel, kénnten wir ihn unmittelbar in ein ADTValue-Objekt
bewegen.

Wir spezialisieren mkGraphNode daher fiir den Fall, daf ein Term zu einem Wert mit algebrai-
schem Typ flihrt und generieren einen speziellen Funktionsabschlufs vom Typ CCExpression,
der kompatibel zur Klasse ConsCell ist.

template <typename SCRIPT,typename E,typename R>
class CCexpression : public ConsCell< R > {
char buffer[ sizeof (R) > sizeof(E) ? sizeof(E) : sizeof(R) ];
CCExpression(const E& e) : ConsCell<R>( -2 ) {
new (buffer) E(e);
}
~CCExpression() {
if (consId != -2)
reinterpret_cast<Ex>(buffer)->~EQ) ;
else
reinterpret_cast<R*> (buffer)->~R();
}
void run() const {
emlStack.push( *reinterpret_cast<E*x>( buffer ) );
reinterpret_cast<Ex>(buffer)->~EQ);
new (buffer) R( translateCoreEML<SCRIPT,TML::C<E,TML::N> >::apply() );
consId = reinterpret_cast<R*>(buffer)->getId();
}
ConsCell<void*> getRef() const {
if (consId == -2) run();
return buffer;
}
R operator() () const {
if (consId == -2) run();
return *reinterpret_cast<Rx>(buffer);
¥
s

Abbildung 11.6: Hepzelle zur Aufnahme von nicht ausgewerteten Konstruktorkomponenten.

Das ist aber nicht so einfach, denn es ergibt sich folgendes Design-Problem: CCExpression
mufs alle Eigenschaften von ConsCell erben, sich aber nach wie vor wir ein Funktionsabschlufs
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verhalten, d.h. von Closure<T> erben. Mehrfachvererbung scheidet aus, da sowohl ConsCell,
als auch Closure<T> von der Klasse HeapCell abgeleitet wurden. CCExpression wiirde daher
iiber zwei Pfade von der Klasse HeapCell abgeleitet und das ist in C++ nicht erlaubt.

Wir 16sen das Problem wie folgt (siehe Abbildung 11.6): Wir machen aus ConsCell ein Klas-
sentemplate, dafl wir von Closure ableiten und iiberschreiben den virtuellen operator () ()
so, dafs er eine Exception auslost, wenn er aufgerufen wird — im allgemeinen sind Konstruk-
torzellen ja keine Funktionsabschliisse®. Die Klasse CCExpression kann dann von ConsCell
erben und sich wie gewiinscht als Konstruktorzelle und als Funktionsabschlufs darstellen.

11.5.1 Syntaktische Integration

Betrachten wir zunéchst ein Beispiel zur Demonstration des Ergebnisses der syntaktischen
Integration:

( head(x) = unpackCons<C,0>: :apply(x),
tail(x) = unpackCons<C,1>: :apply(x),
cons(x) (y) = packCons<N>::apply(x)(y) ,
emptyList(x) = isCons<N>::apply(),
length(x) = If( emptyList(x),

0,
1 + tail(x)
)
)

Im Unterschied zu den Ci++ -Varianten, bekommen die Funktionen packCons, unpackCons
und isCons jeweils die polymorphen Versionen der Wertkonstruktordeskriptoren iibergeben.
Zugegebenermafsen ist die Syntax sehr kryptisch, aber leider 1d6t uns C++ keine andere
Wahl, statische und dynamische Information voneinander zu trennen. Als Ausweg bleibt aber,
innerhalb von EML benutzerfreundlichere Funktionen zu definieren, so wie wir es im obigen
Beispiel mit cons, head, tail und emptyList getan haben?.

Wir beschrianken uns darauf, die syntaktische Integration am Beispiel der Funktion packCons
zu erldutern. Die beiden anderen Funktionen lassen sich nahezu analog realisieren.

3In der Tat wird diese Methode niemals aufgerufen, so daf§ es auch ausgereicht hétte, sie nur zu deklarieren.
Wiirde sie dann dennoch aufgerufen, kommt es zu einem Fehler beim Binden des Programmes.
4Diese und andere Standardlistenoperationen sind in EML bereits vordefiniert.
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typedef Var<-302> OpPack;

template <typename CONSDESC>
struct packCons {
static inline App<OpPack,packCons> apply() {
return App<OpPack,packCons>(0pPack(), packCons() );
}
template <typename T>
static inline App<App<OpPack,packCons>,T> apply(const T& t) {
return App<App<OpPack,packCons>,T>(
App<0pPack, packCons> (OpPack () ,packCons() ),
t);
}
s

Zwei Varianten von apply werden zur Verfiigung gestellt. Die erste dient der Erzeugung von
nullstelligen Konstruktoren, mit der zweiten kénnen mehrstellige Konstruktoren erzeugt wer-
den. Zur Erinnerung: Applikationsknoten stellen einen Funktionsaufrufoperator zur Verfii-
gung, so dafs das FErgebnis der Anwendung von pack auf weitere Argumente angewendet wer-
den kann.

Im Applikationsknoten hinterlegen wir nicht die Wertkonstruktorklasse, sondern einen Verweis
auf die Klasse packCons. Damit vermeiden wir, daff im Applikationsknoten Speicherplatz
flir eine Instanz der Wertkonstruktorklasse reserviert wird. Wir brauchen ja nur dessen Typ
und den kénnen wir durch den pattern matching-Mechanismus der Template-Spezialisierung
jederzeit extrahieren.

11.5.2 Erweiterung der Typberechnung

Die Typinferenz fiir isCons und unpackCons lafst sich sehr einfach realisieren. isCons generiert
grundsétzlich ein Ergebnis vom Typ bool.

unpackCons<ConsDesc,N> kann nur auf Werte vom Typ ADTValue<TypeDesc> bzw. EMLClosure<
ADTValue<TypeDesc> > angewendet werden. Die im Typdeskriptor hinterlegten Typargumen-
te nutzen wir, um den polymorphen Konstruktordeskriptor mittels TypeInstantiate zu in-
stanziieren. Dabei muf ein monomorpher Wert entstehen, ansonsten liegt ein Typfehler vor.
Das Ergebnis der Typberechnung entspricht dann der Projektion auf die N-te Komponente des
instanziierten Konstruktortyps.

Bei der Anwendung von packCons<ConsDesc> kann eine polymorphe Instanz des Typs ent-
stehen, zu dem der Konstruktordeskriptor ConsDec gehort. Mit Hilfe der typeId und der
Klasse DefineSumType konnen sowohl der generische Konstruktortyp, als auch der generi-
sche Typdeskriptor des algebraischen Typs generiert werden. Zusammen mit dem Typ der an
packCons<ConsDesc> iibergebenen Argumente 14fst sich so sehr leicht eine eventuell polymor-
phe Instanz TypeDescInst des Typdeskriptors berechnen. Der Ergebnistyp von packCons ist
dann ein Wert dieses Typs, also eine Instanz von ADTValue<TypeDescInst>.

Polymorphe Instanzen miissen aber auch bei der Typisierung der einfachen Selektion (if-
Terme) berticksichtigt werden. Fiihren then- und else-Zweig zu unterschiedlichen Instanzen,
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berechnen wir den Ergebnistyp wie folgt. Seien ADTValue < TypeCons <N, ay,--- ,a,> > und
ADTValue < TypeCons <M, by, - ,byn> > die Ergebnistypen der beiden Zweige. Dann mufs
gelten:

e N = M und n = m — die resultierenden Werte miissen demselben algebraischen Typ
angehoren.

e Zwei Typargumente a; und b; miissen exakt iibereinstimmen®, oder eines der Typargu-
mente ist eine Typvariable.

Sind diese Bedingungen erfiillt, erhalten wir den Ergebnistyp, indem wir die Typargumente
vergleichen und jeweils das Element selektieren, welches keine Typvariable ist.

11.5.3 Implementierung der Transitionsschritte

Bei der Codegenerierung fiir isCons und unpackCons kann auf die entsprechenden Routi-
nen is und unpack zuriickgegriffen werden. Liegt ein unausgewerteter Knoten als Argument
vor (EMLClosure<ADTValue<T> >), so mufs dieser durch Aufruf von operator () () zunéchst
ausgewertet werden.

Die Implementierung von packCons ist ein wenig aufwendiger. Wie bei der Umsetzung von
Grundoperationen, erkennen wir Anwendungen von OpPack, bevor die Argumente auf den
Stack verschoben werden. Es kann sich also um Terme oder Funktionsabschliisse handeln.
Bevor wir diese an pack weitergeben, miissen sie entsprechend angepafst werden:

e Liegt auf dem Stack eine CH++ -Konstante, miissen wir einen Funktionsabschluss vom
Typ ClosureConstant erzeugen und in ein EMLClosure-Objekt einschliefsen.

e Liegt ein Applikationsknoten auf dem Stack, so erzeugen wir ein ClosureExpression-
Objekt, falls die zugehérige Konstruktorkomponente einen Wert vom Typ EMLClosure
erwartet, oder ein CCExpression-Objekt, wenn in der Komponente ein algebraischer
Wert abgelegt werden soll.

e Liegt ein Objekt vom Typ EMLClosure<ADTValue<T> > auf dem Stack, wir erwarten
aber einen Wert vom Typ ADTValue<T>, so kann man Gewif sein, daf der in EMLClosure
gekapselte Zeiger auf eine Heapzelle vom Typ CCExpression zeigt — dafiir hatten wir
mit der Spezialisierung der Klasse mkGraphNode ja Sorge getragen. Wir kénnen diesen
Zeiger somit unmittelbar zur Konstruktion eines ADTValue-Objekts einsetzen.

11.6 Ergebnisse

Zum Test, wie konkurrenzfihig unser staged interpreter im Vergleich zu speziellen Ubersetzern
fiir funktionale Sprachen ist, greifen wir auf die Berechnung der Primzahlen mit dem Sieb des
Erathostenes zuriick. Dieser Algorithmus bietet sich an, da er Gebrauch von unendlichen Listen
macht und der Heap durch sténdig erzeugte und freigegebene Objekte stark belastet wird.

5Man koénnte auch fordern, da® sie ein Supremum bzgl. der Untertyprelation <: besitzen. Das wiire ein
wenig flexibler.
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Es sei vorweggenommen, dafs wir keine Wunder erwarten diirfen, da wir keinerlei high-level
Optimierungen vornehmen. Abgesehen von der Elimination von endrekursiven Aufrufen, be-
ziehen sich alle von uns vorgenommenen Optimierungen auf die virtuelle Maschine, fir die wir
iibersetzen. Es erscheint daher fair, die professionellen Ubersetzer ohne eingeschaltete Opti-
mierung antreten zu lassen.

EMLList<int> primes;
int count;

cout << ’Number of primes to compute: ’’ << flush;
cin >> count;

primes = runEML(

(  import(head), import(tail),
import (isNIL) ,import (cons),
import(nil), import(filter),
import (take),

from(!x) = cons(x) (from(x+1)),
fromTo (!'x) ('y) = IF(x>y,
nil(),
cons(x) ( fromTo(x+1) (y) )
),
divisible(!x) (ly) = (x % y) == 0,
factors(!'x) = filter(divisible(x)) (fromTo(1) (x)),
isPrime (!x) = factors(x) == (cons(1) (cons(x) (nil()))),
m(x) = take(x) ( filter(isPrime) (from(1)) )
),
m(count)

)5
cout << endl << ’’primes="’ << flush << primes << endl;

cout << ’This time it should be significantly faster:’”’ << endl << endl;
cout << endl << primes="’ << flush << primes << endl;

Abbildung 11.7: Primzahlberechnung in EML.

Abbildung 11.7 zeigt das EML-Skript zur Berechnung der Primzahlen. Die Klasse EMLList
kapselt ein Objekt vom Typ ADTValue und stellt einige Methoden zur Verfiigung, so dafs
der Programmierer Listen von algebraischem Typ verwenden kann, als ob es sich um eine
normale Ct++ -Containerklasse handeln wiirde. Insbesondere wird auch ein Ausgabeoperator
(operator<<) bereitgestellt.

Bei import handelt es sich um einfaches Makro, das eine der vordefinierten Listenfunktionen
in das aktuelle Skript importiert.

Wie Abbildung 11.8 zeigt, erzeugt unser staged interpreter deutlich schnelleren Programmcode
als der Haskell Interpreter ghci und der Haskell Ubersetzer nhc98 (bis zu Faktor 8). Den
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| # Primzahlen || EML (g++) | ghc | ghc -O | ghci | nhc98 |

500 0.4s 0.3s 0.1s 3.3s 3.1s
1000 1.9s 1.6s 0.8s 15.5s | 13.4s
1500 5.1s 3.28 1.7s 35.0s | 31.9s
2000 10.0s 6.5s 3.58 68.9s | 58.9s

Abbildung 11.8: Laufzeitvergleich fiir das Primzahl-Testprogramm auf unserem Pentium 4M

Testsystem. Der Haskell Ubersetzer nhc98 wurde in der Version 1.16 verwendet.

# Primzahlen

80 T T T T T T T,
ghci
nhcog
EML --------
70 ghc o o
ghc -O
60 b
50 I —
w40 a
30 -
20 -
10 e -
0 ........ O i eiotets e S resnnr it I i . i i i
400 600 800 1000 1200 1400 1600 1800

Abbildung 11.9: Grafische Darstellung zu Abbildung 11.8.
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Vergleich mit dem Glasgow Haskell Compiler brauchen wir ebenfalls nicht zu scheuen, denn
von ihm trennt uns lediglich ein Faktor von 1.1 - 1.5.

Erlaubt man dem Glasgow Haskell Compiler jedoch Optimierungen vorzunehmen, steigt der
Faktor auf 2.3 - 2.8. Das ist nicht weiter verwunderlich, da ghc bei eingeschalteter Optimie-
rung eine ausgedehnte Striktheitsanalyse durchfiihrt, die Konstruktoren einschliefst. Bei der
Berechnung der Primzahlen kann das Kopfelement der Liste jeweils strikt ausgewertet werden,
was die Last auf dem Heap enorm reduziert (siehe [174]).

Nicht zu vernachléssigen ist aber auch, dafk die garbage collection via Referenzzahlung im Ver-
gleich zu anderen Verfahren (z.B. der in Glasgow Haskell Compiler eingesetzten generational
garbage collection — siehe [89, S. 143 ff]) deutlich ineffizienter ist.

Auch wenn die Laufzeiten sehr vielversprechend aussehen, ist der Finsatz von EML in Soft-
wareprojekten nicht zu empfehlen, ja sogar ausgeschlossen. Wie wir am Ende von Kapitel 5
bereits erwahnt haben, ist der C++ -Template-Mechanismus weder hinsichtlich des Speicher-
verbrauchs, noch hinsichtlich der Laufzeit sonderlich effizient. So dauerte die Ubersetzung des
Primzahlprogrammes auf unserem Testsystem (Pentium 4M) etwa vier Minuten und benétigte
ungefihr dreihundert Megabyte Arbeitsspeicher — das ist untragbar!

Aber es ging uns ja weniger darum, eine alltagsfahige Multiparadigma-Sprache zu generieren.
Vielmehr wollten wir demonstrieren, dafs strukturelle Typanalyse in Verbindung mit partieller
Auswertung ein brauchbares Werkzeug zur Sprachintegration darstellt. Das wurde mit Riick-
blick auf die Ergebnisse, die wir bei der Optimierung von endrekursiven Aufrufen und gerade
bei der Primzahlberechnung erhalten haben, unter Beweis gestellt.
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Kapitel 12

Zusammenfassung und Ausblick

12.1 Zusammenfassung

Im ersten Teil dieser Arbeit haben wir die Modellsprache System Fffl zur Programmierung
mit struktureller Typanalyse entwickelt. Am Beispiel von Uberladung und pattern matching
haben wir gezeigt, wie man polymorphe Funktionen auf bestimmte Typen einschrinken kann

und den Unterschied zu beschrénkter parametrischer Polymorphie erklart.

Durch die Hinzunahme eines partiellen Auswerters zur Sprachdefinition von System F3,

haben wir aus System Fffl eine zweistufige Sprache gemacht. In der ersten Stufe werden
typabhéngige Terme reduziert und es wird Programmcode fiir die zweite Stufe erzeugt. Der
Kontrollfluft des entstandenen Programmes ist unabhéngig von der Typinformation, so daf
diese vor der Ubersetzung in Maschinencode eliminiert werden kann. Insgesamt sind Typbe-
rechnungen und Wertberechnungen dadurch klar voneinander abgegrenzt.

Die Zweistufigkeit von System Fj haben wir dann genutzt, um einen staged interpreter fiir
eine einfache, in System Ffﬁ eingebettete Sprache zu realisieren. Wir haben gezeigt, wie man
mit Hilfe der strukturellen Typanalyse ein Typsystem fiir eingebettete Sprachen programmiert,
so daR Typfehler in der Gastsprache bereits zur Ubersetzungszeit der Hostsprache angezeigt
werden.

Durch die Verlagerung der case analysis in die Ubersetzungszeit haben wir erreicht, daf der
Aufwand zur Interpretation der Gastsprache (z.B. case analysis, Traversieren des AST) zur
Ubersetzungszeit der Hostsprache stattfindet. Effektiv ist der staged interpreter damit zu
einem Ubersetzer von der Gast- in die Hostsprache geworden (Futamura Projektion).

An zwei einfachen Beispielen haben wir gezeigt, daf sich der staged interpreter Ansatz mit Sy-
stem Ffj}l auch zur Implementierung von typabhéngigen (doménenspezifischen) Optimierun-
gen eignet, so dafs man einen System Fffl—Ubersetzer gewissermafsen um Optimierungsphasen
erweitern kann, ohne den Ubersetzer selbst dndern zu miissen.

Zur Einbettung von komplexeren Sprachen (mit Rekursion und komplexeren Typsystemen)
haben wir zwei Erweiterungen von System Ffj’*l vorgestellt. Wir mufiten feststellen, daf diese
Erweiterungen jedoch negative Auswirkungen auf die Eigenschaften der erweiterten Sprache
haben. In System F3" konnen zwar rekursive (berechnungsuniverselle) Sprachen eingebet-
tet werden, allerdings ist die Terminierung des partiellen Auswerters nicht mehr garantiert.
Sprachen, die ein komplexes Typsystem mitbringen, dessen Implementierung selbst nach ei-
ner berechnungsuniversellen Sprache verlangt, lassen sich mit System Ffj’*3 einbetten. Da wir
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das Typsystem der eingebetteten Sprache innerhalb des Typsystems von System Fi’j‘z kodie-
ren miissen, verlieren wir mit System Ffj‘fg jedoch die Entscheidbarkeit der Typisierung eines
Terms.

Zusammenfassend bietet unser neuer Ansatz folgende Vorteile

Beim Erstellen von Ubersetzern fiir doménenspezifische Sprachen (oder allgemein: der
Einbettung einer Gast- in eine Hostsprache) kénnen die syntaktische Analysephase, die
Optimierungsphase und die Codegenerierungsphase eines bestehenden Ubersetzers wie-
derverwendet werden.

Fiir die einzubettende Sprache sind im wesentlichen ein Interpreter und ein Typechecker
zu implementieren — softwaretechnisch gesehen ist der dazu notwendige Aufwand deutlich
geringer, als die Programmierung eines Ubersetzers.

Durch partielle Auswertung erzielt man Laufzeitqualititen, die man normalerweise nur
mit Ubersetzern erreichen kann.

Im Vergleich zu anderen Ansétzen zur Typanalyse von eingebetteten Sprachen bietet
unser Ansatz Vorteile. Im Vergleich zu phantom types konnen wir zur Typanalyse auf
eine berechnungsuniverselle Sprache zuriickgreifen. Aufserdem kénnen Programme klarer
formuliert werden, da bestehende Sprachkonzepte nicht mifsbraucht werden (so wie die
Typklassen im Fall der phantom types), sondern mit Typecase und typecase explizit
zur Verfiigung stehen. Uberladung durch ein Termersetzungssystem zu steuern, macht
den Programmcode zwar besser lesbar, hat aber zur Folge, daft die Entscheidbarkeit
der Typzuordnung zu einem Term verloren geht. Dies ist insofern fatal, als dafs der
Ubersetzer ggf. nicht terminiert.

Um nicht auf die Entscheidbarkeit der Typisierung verzichten zu miissen, erlaubt die hier
vorgestellte System F$*-Sprachfamilie dem Programmierer, sich auf die Sprachmittel zu
beschréanken, die er tatsdchlich braucht.

Unser Ansatz ist nicht auf einen algebraischen Datentyp beschréankt, sondern kann auf
beliebige Typen ausgedehnt werden. Dadurch besteht die Mdéglichkeit, bestehende Pro-
gramme um doménenspezifische Optimierungen zu erweitern.

Unsere ersten beiden Hypothesen haben sich bestétigt:

H1

H2

Strukturelle Typanalyse, gepaart mit partieller Auswertung, ist ein geeignetes Werkzeug
zur Einbettung einer getypten Gastsprache in eine Hostsprache.

Wir konnten an zahlreichen kleinen Beispielen im ersten Teil und anhand des zweiten
Teils der Arbeit nachweisen, daf$ Spracheinbettung mit struktureller Typanalyse maglich
1st. Es hat sich gezeigt, daff wir auch Sprachen mit einem von der Hostsprache abwei-
chenden Typsystem einbetten konnen.

Diese neue Technik der Spracheinbettung erlaubt prinzipiell die Ubersetzung der Gast-
sprache in laufzeiteffizienten Maschinencode.

Im theoretischen Teil haben wir nachgewiesen, dafi der typische Interpretationsaufwand
durch partielle Auswertung zu einem Groffteil in die Ubersetzungszeit verlagert werden
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kann. Diese Aussage sehen wir durch die Ergebnisse des Praxisteils bestatigt. Insbeson-
dere konnten wir im Prazisteil am Beispiel der Optimierung von endrekursiven Aufrufen
nachweisen, dafl unser Ansatz sich dazu eignet, Optimierungen fir die Gastsprache zu
vereinbaren, die der Ubersetzer der Hostsprache nicht unterstiitzt.

In Abschnitt 5.3 haben wir gezeigt, daf sich viele Konzepte aus System Fffg in der Program-
miersprache  C++  simulieren lassen. Andersherum betrachtet, bietet sich System Fjy als
erstes Modell zur Beschreibung der Phénomene der C++ -Template-Metaprogrammierung
an, wodurch wie unsere dritte Hypothese bestéatigt sehen.

H3 Unsere Methode ist geeignet, die Phdnomene der C++ -Template-Metaprogrammierung
zu beschreiben.

12.2 Offene Fragestellungen und mogliche Anschlufiarbeiten

Die Zweistufigkeit der Modellsprachen System F bis System Fg; ergibt sich aus der strik-
ten Trennung von Typiiberpriifung und Termauswertung. Die separate Ubersetzung von Pro-
grammmodulen wird dadurch allerdings schwer, denn typabhiingige Terme miissen zur Uber-
setzungszeit in Quelltextform verfiighar sein.

Zwar stellt Weirich in [39] ein auf System F("; anwendbares Verfahren vor, welches die Uber-
setzung mittels Typelimination ermoglichen wiirde, jedoch miissen dabei einige typabhéingige
Terme zur Laufzeit ausgewertet werden, womit die fiir uns wichtige Zweistufigkeit verloren
geht.

Bei der Implementierung von EML haben wir an vielen Stellen gesehen, dafs ein erweiterbares
pattern matching, so wie es der Ct++ -Template-Mechanismus zur Verfiigung stellt, ein enorm
maéachtiges Werkzeug ist, um nachtréglich Erweiterungen an der eingebetteten Sprache vorzu-
nehmen. Im Vergleich dazu ist das pattern matching in den Sprachen der System F>*-Familie
abgeschlossen (es konnen keine Behandlungsfille hinzugefiigt werden, ohne die entsprechende
Funktion zu &ndern und es wird immer das erste passende Muster gewéhlt). An dieser Stelle
stimmt das Modell nicht mit der C++ -Template-Metaprogrammierung iiberein. Es stellt sich
die Frage, ob man System F$*-Sprachen entsprechend erweitern kann — insbesondere vor dem
Hintergrund der separaten Ubersetzung.

FEine Frage, die wir im Rahmen dieser Arbeit nahezu unbeantwortet gelassen haben, und die
man im Allgemeinen auch nur schwer beantworten kann, ist die, ob der partielle Auswerter
garantiert sdmtlichen ,Interpretationsoverhead” entfernt (siehe auch [84, Problem 3.8]). Intui-
tiv gesprochen verbirgt sich dahinter die Frage, ob das vom partiellen Auswerter generierte
Residuum genauso effizient ist, wie Programmcode, den ein Programmierer, der sich mit den
Eigenarten der Gastsprache auskennt, von Hand generiert hétte.

Ein gebréuchliches Kriterium zur Beurteilung der Qualitét eines partiellen Auswerters (beziig-
lich der Spezialisierung von Interpretern), ist die Jones-Optimalitét eines Selbstinterpreters
[160][108]. Ein Selbstinterpreter ist ein Interpreter, der in derselben Programmiersprache im-
plementiert ist, die er interpretiert. Stimmen zu interpretierender Code und das Residuum
tiberein, ist der partielle Auswerter Jones-optimal [108]. Allgemeiner kann man auch sagen,
dafs ein partieller Auswerter Jones-optimal ist, wenn das Residuum des Selbstinterpreters fir
beliebige Eingabewerte mindestens genauso Laufzeiteffizient ist, als wenn man den zu inter-
pretierenden Programmtext direkt codiert hétte (siche |88, Abschnitt 5.4]).
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Eine interessante Frage wire, ob sich in System F(, System F(, und System Fg%; iiberhaupt

ein Selbstinterpreter realisieren 1afst, und ob dieser das Kriterium der Jones-Optimalitét erfillt,
bzw. ob und wie diese Sprachen entsprechend erweiterbar sind.

Interessant wire auch, zu untersuchen, inwieweit sich die Typsysteme von etablierten Program-
miersprachen (z.B. JAVA, C und FORTRAN) um das Konzept der strukturellen Typanalyse
erweitern lassen.

Bezogen auf den zweiten Teil der Arbeit (insbesondere die Template-Metaprogrammierung),
ergeben sich zahlreiche Problemstellungen, zu denen man in Anschlussarbeiten Losungen su-
chen kénnte. Ein grofses Problem der Template-Metaprogrammierung ist der Speicherver-
brauch zur Ubersetzungszeit. Man kénnte z.B. untersuchen, ob sich die Sprache C++ so
erweitern liefe, daff man Metafunktionen mit einem speziellen Attribut (z.B. dropInstanve)
versehen kann, um den Ubersetzer anzuweisen, eine Instanz dieses Templates sofort wieder zu
verwerfen, wenn das Ergebnis der Metaberechnung ermittelt wurde. Viel Optimierungspoten-
tial tut sich aber auch bei der Ausfiihrung von Template-Metaprogrammen auf.



Anhang A

Im Text verkiirzt dargestellte
Herleitungen

A.1 Partielle Auswertung von eqy [7,9)

Aus Platzgriinden zeigen wir nur die Schritte von 7, die eine Verdnderung bewirken.

Zunichst wird die 7-Regel zur Behandlung von Uberladungsapplikationen angewendet.

eqp (7,9] = L[ Tleqp[x(int, int)]] T[x(7,9)] ]

Im néchsten Schritt gilt es 7 [eqp[x (int, int)]] zu reduzieren. Typapplikationen werden direkt
ausgewertet:

T eqp[x(int,int)]] = 7 [typecase X (int,int) of ---]
Diese typecase-Anweisung wird durch partielles Auswerten von E-TCase-Cons-2 reduziert:
LITIL[T] (Aa::*Afp:a — bool. AS :: *.Af1 : f — bool.
Ac: X(a, B).eqa] ¢.0 c.1)[int]]

(7T [typecase int - - - (xentsprechend eqp[int]«)])]
[int]](7 [typecase int - - - (xentsprechend eqp|int]*)])]

Durch Ausrechnen der Typ-Typ-Applikation gelangt man zu:

L[TTL[(Afo: int — bool.AS :: x.\f1 : B — bool.
Ac: x(int, ). T[eq[int]] c.0 c.1)
(T [typecase int - - (xentsprechend eqpx)])]
[int]](7 [typecase int - - - (xentsprechend eqp|int]*)])]

Wir man leicht nachvollzieht ist eq[int] = ==;p:
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LIT[L[(Afo: int — bool.AS :: x.Af1 : § — bool.
Ac: x(int, B).==ip .0 c.1)
( T[typecase int - - - (xentsprechend eqp[int]x)] )]
[int]](7 [typecase int - - - (xentsprechend eqplint]*)])]

Die jetzt zu generierenden Funktionen fy und f; sind fiir das Ergebnis belanglos; wir fahren
dennoch fort:

Mit eqp[int] = Az : int.false ergibt sich:

LITT L] (Mfo:int — bool.AS :: x.Af1 : f — bool.
Ac: X(int, f).==ins c.0 c.1)
(Ax : int.false)]
[int]](7 [typecase int - - - (xentsprechend eqpx)])]

Mit einem (-Reduktionsschritt (Anwenden von £) gelangt man zu:

LT[ (AB::x\f1: 8 — bool.
Ac: X(int, f).==in ¢.0 c.1)
[int]] (7 [typecase int - - - (xentsptrechend eqpx)])]

Ausrechnen der Typapplikation ergibt:

L[(Af1 : int — bool.
Ac: x(int, int).==jp; .0 c.1)
( T[typecase int - - - (xentsptrechend eqpx)] )]

Mit eqplint] = Az : int.false folgt:

L[ (Af1:int — bool.
Ac: X(int,int).==ip .0 c.1)

(Az : int.false)]

Durch p-Reduktion gelangen wir zu:

Ac: x(int,int).==;iu .0 c.1

Einsetzen in Gleichung A.1 fithrt zu:

L[(Ac: x(int,int).==ip (c.0 c.1) x (7,9)]

Ausrechnen der Applikation (-Reduktion) ergibt:

T[==int x(7,9).0 x(7,9).1]
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Mit der Regel zur partiellen Auswertung von Applikatonen wandert 7 nach innen und wird
auf die beiden Projektionen angewendet:

== T[x(7,9).0] T[x(7,9).1]

Ausrechnen der Projektionen fiihrt zum Ergebnis

——int 79

Die Uberladung des Vergleichsoperators wird folglich zur Ubersetzungszeit durch den partiel-
len Auswerter aufgelost.

A.2 Parsing von add [z, mul [z, y))

Abbildung A.1 zeigt eine im Vergleich zu Abbildung 4.4 auf Seite 88 effizientere Version eines
Parsers fiir V. Die wesentliche Anderung liegt im Funktionstyp, der von checky generierten
Funktion. Als erstes Argument wird hier ein Funktionstyp erwartet. Dieses Argument wird
jedoch nicht weiter verwendet, sondern dient in erster Linie dazu, anstelle von Funktionsap-
plikationen auf Uberladungsapplikationen zuriickgreifen zu kénnen. Aus Sicht der partiellen
Auswertung liegt der Unterschied darin, daff Funktionsapplikationen unangetastet bleiben,
wihrend fiir Uberladungsapplikationen ein 3-Reduktionsschritt vollzogen wird.

Die Herleitung ist relativ lang. Im Sinne einer iibersichtlichen Darstellung leiten wir zunéchst
einige Teilterme her, auf die wir im weiteren Verlauf zuriickgreifen werden.

T [checky[String]] = 7] Vv :: *marshally[String] |
= V7 : %x.void — FALSE
T [checky[Var(String)|]] = Vv :: x.Var(String) — Var(String)
7 [checky[String]] = 7[ A7 :: *marshally[String] ]
= A~ :*Ax:void.FALSE
7 [checky[Var(String)]] = [ (A :: x.typecase §(Avy :: x.checky[y]) of ---)[Var(String)| ]

= [typecase Var(String)(A~ :: x.checky[y]) of ---)]
= L[T[( Aa::*\f : checkr|a].
Ay %A : Var(a).v)[String]]
(7 [checky[String]])]
= L[\f: T|[checkr[String]] .

A~ i % A\v : Var(String).v]
(7 [checky[String]])]



262 ANHANG A. IM TEXT VERKURZT DARGESTELLTE HERLEITUNGEN

Rest := Ad :: x.Typecase ¢ of
default: Ao« : *FALSE
—: Aa % Ad :: KAB :: x. A3 . K.B
Arg;, := A{: x.Typecase J of
default: Ao« :: *FALSE
—: Aa %A’ KAB :: % Af :: K.«
marshally := A{: x.Typecase J of
default: void — FALSE
int : int — Num(int)
marshally := AJ :: x.typecased (Ay : *marshallyp[y]) of
default: A« :*A\x:void.FALSE
int : Az : int.Num(z)
checky := A9 :: x.Typecase 0 of
default: A« ::*.Av:: +marshally|a]
Var Aa i kAo :: K. Ay :: x.Var(String) — Var(String)
Num : Aa . Ao/ 2 KAy i % Num(int) — Num(int)
Adq : Aa Ao i KAG % AG :: K.

Ay % Add(Argplo![a]], Argp[B'[n]]) —
Add(Rest[c[]],Rest[3'[6]])
Mul : Ao s x. Ao KAB = % AB' = K.
Ay i« Mul(Argr[a’[o]], Argr[3'[B]]) —
Mul(Resy[o []], Rest[B'[F]])

checky := Ad:: *.typecased (A7 :: x.checky[y]) of
default: A« ::*.Av:: xmarshally|a]
Var : A i« Ay i % \f : checkr[a].\v : Var(String).v
Num : A i x \f : checky[a].A\n : Num(int).n
Add : A i .\ fo : checky[a

.
AB i % \f1 : checky[f)].
Ay i a : Add(ay, 8).Add(fo [(@.0), f1 [(@.1)])
Mul : A i .\ fo : checky[a].

AB % Af1 : checky[f].

Ay i« dm : Mul(ay, 8).Mul(fo [m.0]), fi [m.1))

x = Var("z”)
y = Var(y”)
JustPairy := AJ :: x.Typecase 0 of
default: A« :: *.void
g Aa ik Ao/ it KAB = % Af :: K. X (,3)
m = AJ:: x.Typecase § of
default: A« :: *.void
X Aa o x Ao :: KAG % AB :: K.«
my = A :: x.Typecase 0 of
default: A« :: *.void
X Aa o x Ao i KAG :: x.AB :: K.B
add := A« ::*.)\z: JustPair|a].checky[Add(m [a], m2[a])] [(Add(z.0,2.1))
mul := A« :* Az : JustPair|a].checky[Mul(m [o], m2[a])] [Mul(z.0,2.1))

Abbildung A.1: Leicht modifizierter Parser fiir V' in System F(.
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7 [checky|[Var(String)]] = ---
= L[(\f :Vy:: *.void — FALSE
A~ i %\ : Var(String).v)
( T [checky[String]] )]

= L[(M\f :Vy:: *.void — FALSE
Ay % \v : Var(String).v)
(Ay" i %Az : void.FALSE)]

= Ay : v :Var(String).v

Wir leiten zunéchst 7 [checky[Mul(Var(String), Var(String))|] her:

T [checky[Mul(Var(String), Var(String))]]
= TI[A¢ :: x.typecase 0 (Ay :: x.checkr[y]) of ---[Mul(Var(String),Var(String))]]

= T [typecase Mul(Var(String), Var(String))(A~ :: *.checky[y]) of ---]
= L[T[L] T] Aa::*x\fp: checkr[a].

AB % \fy : checky[f].

Ay i dm : Mul(ay, B) Mul(fo [(m.0)), fi [(m.1))

[Var(String)] |
(7 [checky[Var(String)]]) |
[Var(String)] |
(T [checky[Var(String)]]) |
LITILLT[ Afo: checkr[Var(String)].
AB i %\ fy : checky[f].
Ay i %.Am : Mul(Var(String), 8) Mul(fo [m.0), f1 [(m.1)) ]
(7T [checky[Var(String)]]) |
[Var(String)] |
(7 [checky[Var(String)]]) |
= L[T[L[Nfo: T[checky[Var(String)]].
AB :: x \fy : checky[f].
Ay i dm : Mul(Var(String), 3).Mul(fo [(m.0), fi [(m.1])
(7T [checky|[Var(String)]]) |
[Var(String)] |
(7 [checky[Var(String)]]) |
L[T[L[\fo : Var(String) — Var(String)
AB i %\ f1 : checky[f].
Ay % Am : Mul(Var(String), 3).Mul(fo [m.0), fi [m.1))
( T [checky[Var(String)]] ) ]
[Var(String)] |
( 7 [checky[Var(String)]] ) |



264 ANHANG A. IM TEXT VERKURZT DARGESTELLTE HERLEITUNGEN

7 [checky[Mul(Var(String), Var(String))]]

= L[T] L] Afo:Var(String) — Var(String)
A x\f1 @ checkr[d].
Ay i % dm : Mul(Var(String), §).Mul(fo [(m.0), fi [(m.1])
(A7 :: %\ : Var(String).v) |

[Var(String)] |
(A7 :: %.Av : Var(String).v) |

LIT[ T[] AB :: *\f1: checkr[F].

Ay i % Am : Mul(Var(String), 5).

Mul((Ay :: *.Av : Var(String).v) [(m.0),
film1)) ]
[Var(String)| |
(A7 :: %.\v : Var(String).v) |
= L[T[AS :: . Af1 : checkr[S].
A7y i % Am : Mul(Var(String), 3).
Mul( 7[(Av :: *.\v : Var(String).v) [(m.0)] |,
fr(m-1))
[Var(String)| |
(A7 :: %.\v : Var(String).v) |

An dieser Stelle kann man den Effekt unserer Anderung am Parser sehen: Wir nutzen Uber-
ladungsapplikation aus, um den partiellen Auswerter zu einem (-Reduktionsschritt zu zwin-
gen. Ohne Uberladungsapplikation und Dummy-Typargument wiirden wir anstelle des Redex
T[(Ay :: %.Av : Var(String).v) [(m.0)]] den Term (Av : Var(String))(m.0) vorfinden und die
Anwendung des String-Parsers auf das Argument m.0 miifste zur Laufzeit erfolgen.

Wir fahren mit der Reduktion fort:

7 [checky[Mul(Var(String), Var(String))]]
= L[T[AB :: . \f1 : checky[S].
A7y ik Am : Mul(Var(String), ).
Mul( 7[(Avy :: x.Mv : Var(String).v) (m.0] |,
fr(m.1))
[Var(String)| |
(A7 :: %\ : Var(String).v) |
= L[T[AB :: . \f1 : checky[S].
A7y ik Am : Mul(Var(String), ).
Mul(L[ T](Av :: . \v : Var(String).v)[Var(String)] | ( 7[m.0] ) ]
fr(m.1))
[Var(String)| |
(A7 :: %\ : Var(String).v) |
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7 [checky[Mul(Var(String), Var(String))]]

= L[T[AB :: . \fy : checkr[f].
A7y i« Am : Mul(Var(String), 3).
Mul( L[(A\v : Var(String).v) m.0 ]
fi[m.1))
[Var(String)] |
(A7y :: %.\v : Var(String).v) |
= L[T[AB :: . \f1 : checkry[f].
A7y i« Am : Mul(Var(String), 5).
Mul(m.0,

fr(m.1))
[Var(String)] |

(A7y 2 %.Av : Var(String).v) |

Die Reduktion der noch anstehenden Typ- und Wertapplikation verlauft analog zur ersten, so
dafs wir als Ergebnis

7 [checky[Mul(Var(String), Var(String))]]
= Ay 2 . Am : Mul(Var(String), Var(String)).Mul(m.0, m.1)

erhalten.

Wir verifizieren, dat checkr[Mul(Var(String),Var(String))] einen zu dieser Funktion pas-
senden Typ berechnet, dabei nutzen wir aus, dafs offenbar

Res[checkr|[Var(String)|[int] ] = Res[(Vy :: *.Var(String) — Var(String))[int]]
= Var(String)

gilt:

7 [checky[Mul(Var(String), Var(String))]]
= (Ao« Ad = KAB o« Af' K.
Vv i+ Mul(e, ) — Mul(Res(d/[int]),Res(/[int])
)[Var(String)][checkr|[Var(String)]|[Var(String)][checkr|[Var(String)]]
= Vv :: x.Mul(Var(String), Var(String)) — Mul(Var(String), Var(String))

Mit diesen Ergebnissen und

71 [Var(String) X Var(String)] = Var(String)
mo[Var(String) X Var(String)] = Var(String)

fallt die Reduktion von 7 [mul [(z,y) ] leicht:
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Tmul [z, y)]] = L[7] (Aa:: *Az: JustPair|al].

checky[Mul(m [a] X

mlal) |
[(Mul(z.0,z.1)))

[Var(String) x Var(String)| |
(z,9) 1
= L[ 7] Az :JustPair[Var(String) x Var(String)].

checky[Mul(m [Var(String) x Var(String)|x
mo[Var(String) X Var(String)|) |
[(Mul(z.0,2.1)) ]

(z,9) ]
= L[Mz: T[JustPair|[Var(String) x Var(String)]] .
7 [checky[Mul(7 [Var(String) x Var(String)]
)

mo[Var(String) x Var(String)])]
[(Mul(z.0,2.1)) ]

(z,9) ]
= L[z :Var(String) x Var(String)|.
7 [checky[Mul(r[Var(String) x Var(String)|,
mo[Var(String) x Var(String)|)]
[(Mul(z.0,2.1)) ]
(z,9) ]
= L[Az :Var(String) x Var(String)|.
L[ T [checky[Mul(m [Var(String) x Var(String)],
mo[Var(String) x Var(String)])]
[Mul(Var(String), Var(String))] |
7 [Mul(z.0,2.1)] ]
(z,9) 1
= L[z :Var(String) x Var(String)|.
L[ T[A7 :: *.Am : Mul(Var(String), Var(String)).Mul(m.0, m.1)
[Mul(Var(String), Var(String))| |
Mul(z.0,z.1) ]
(z,9) 1
= L[Az:Var(String) x Var(String)|.
L[ Am : Mul(Var(String), Var(String)).Mul(m.0, m.1)
Mul(z.0,2.1) |
(z,9) 1
= L[Az:Var(String) x Var(String)|.
L[ Am : Mul(Var(String), Var(String)).Mul(m.0,m.1)
Mul(z.0,2.1) |

(z,y) 1
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T[mul [z, )] =
= L[Az:Var(String) x Var(String)|.
7 [Mul(Mul(z.0,2.1).0,Mul(z.0,2.1).1)]
(z,9) 1
= L[Mz:Var(String) x Var(String)|.
Mul( 7 [Mul(z.0,2.1).0] , 7 [Mul(z.0,2.1).1] )
(z,9) ]
= L[ Az :Var(String) x Var(String)].
Mul(z.0,z.1)
(z,9) |
= T[Mul((z,y).0,(z,y).1)]

— wal( T[(z,9).0] , Tz y)1] )
= Mul(z,y)

Die Herleitung zu 7 [add [(z,mul [z, y) )]] verldauft analog. Im Ergebnis erhélt man

7 [add [(z,mul [(z,y) )]
= Add(z,Mul(z,y))

Das Parsing (bzw. die Analyse eines V-Terms auf Korrektheit) wird komplett vom partiellen
Auswerter bewerkstelligt.

sA
w,1

A.3 Partielle Auswertung von Add(z,Mul(z,y)) in System

Abbildung A.2 zeigt einen im Vergleich zu Abbildung 4.3 auf Seite 86 leicht modifizierten
Interpreter fiir V-Terme. Wir haben zwei Anderungen vorgenommen:

e Der Codegenerator iibernimmt neben dem Typ des zu berechnenden Terms eine Umge-
bung. Die generierten Interpreter konnen dann auf diese zuriickgreifen, so dafs man sich
zahlreiche 3-Reduktionsschritte sparen kann.

e Wie schon beim modifizierten Parser, erwarten die generierten Interpreter als erstes
Argument einen Typ — sind also polymorph. Generierte Funktionen kénnen dadurch
via Uberladungsapplikation aufgerufen werden, fiir die der partielle Auswerter einen
(-Reduktionsschritt vollzieht.

Die Funktion interV dient in erster Linie dazu, dem Anwender die gewohnte Schnittstelle
zum Interpreter anbieten zu konnen.

Wir berechnen zunéchst die Interpreterfunktion fiir Variablen.
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vinterGen := JAe:String — int.
Ay :: x.typecase v (A :: .0 — (String — int) — int) of
default: Aa:xAnp:xXz:a

Num: Aa:s\f:V):*xa —— int.
An % n : Num(«).
n.0

Var: A« : s Af:V0: *x.a — int.
An . v : Var(String).
e(v.0)

Add: Aa s \fp: V0 x.a — int.
AB i x Af1 V0 i x.0 — int
An i . a : Add(a, ).
(fo [@.0)) + (1 [@1))

Mul : A« Afp: V0 .o — int.
AB i x Af1 1 V0t x.0 — int
An . a : Mul(a, B).
(fo [@.0)) * (f1 [a.1))

vinter := Ad: *xAt:0.\e: String — int.vInterGene [0] [d] ¢

Abbildung A.2: Ein leicht modifizierter Interpreter fiir V in System F3.

T[( Ad :: x.typecase y(Ay :: .y — int of ---)
[Var(String)| |
= 7T[typecase Var(String)
(A7y :: %y — int
= L[7] (Aa:*\f:a — int.
A0 :: %\ : Var(String).e(v.0) )
[String] |
(7 [typecase String of ---]) ]
= L[(Af :String — int.
A0 % v : Var(String).e(v.0) )
( T[typecase String of ---] ) |
= L[] (\f:String — int.
A0 :: x.An : Var(String).n.0)
(Ax : String.\e: String — int.0) |
= A :: x.\v : Var(String).e(v.0)

Die Interpreterfunktion fiir den Teilterm Mul(zx,y) leiten wir ausfiihrlich her. Die Berechnung
der Interpreterfunktion zu Add(x,Mul(x,y)) verlduft nach genau demselben Schma.
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7T [vInter[Mul(Var(String), Var(String))| Mul(z.y)]
= T[( Aé :: x.typecase y(Ay :: ¥y — int of ---)
[Mul(Var(String), Var(String))]]
= 7T [typecase Mul(Var(String),Var(String))
(A :: xy — int
of -]
= L[T[L] T[] Aa::xAfp: V0 :: x.a — int.
AB x Af1 V0 %0 — int.
Am : Mul(e, ).
(fo [(m.0] )+
(f1[(m-1)])
[Var(String)| |

(7T [typecase Var(String) of ...]) |
[Var(String)| |
(7T [typecase Var(String) of ...]) ]|
= L[T[L[Nfo:V :: x.Var(String) — int.
AB ik Af1 V0 %0 — int.
Am : Mul(Var(String), ).

(fo [(m.0) )+

(fr [om.1])
( T[typecase Var(String) of ...] ) ]

[Var(String)| |
(T [typecase Var(String) of ...]) ]|

= L[T] L[ Afo:V0:: xVar(String) — int.
AB % A\fy V0 % — int.
Am : Mul(Var(String), 3).
(fo [(m-0) )

(f1[(m.1] )
(A0 :: x.\v : Var(String).e(v.0) ) |

[Var(String)| |
(7T [typecase Var(String) of ...]) |

= L[T[T] Afo:V0 :: *.Var(String) — int.
AB %A\ fy V6 %0 — int.
Am : Mul(Var(String), 3).
(A6 :: *.\v : Var(String).e(v.0)) [m.0) )=

(f1lm-1])

[Var(String)| |
(7T [typecase Var(String) of ...]) |
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7 [vInter[Mul(Var(String), Var(String))| Mul(z.y)]

; Z[t’]’[[)\fo : V4 i x.Var(String) — int.
AB ix A f1 V0 %0 — int.
Am : Mul(Var(String), 3).
T[(A0 :: x.\v : Var(String).e(v.0)) [(m.0)] ] )x*
(f1lm-1])
[Var(String)| |
(T [typecase Var(String) of ...]) ]
= L[T[Afo: V6 :: xVar(String) — int.
AB ix AN f1 V0 %0 — int.
Am : Mul(Var(String), ).
L[ T[(A6 :: . \v : Var(String).e(v.0))[Var(String)| (7 [m.0]) )*
(f1lm-1])
[Var(String)| |
(7T [typecase Var(String) of ...]) ]|
= L[T[\fo: V0 :: x.Var(String) — int.
AB ix A f1 V0 o %, — int.
Am : Mul(Var(String), ).
L[ v : Var(String).e(v.0))(7 [m.0]) )=
(f1lm-1])
[Var(String)| |
(T [typecase Var(String) of ...]) ]
= L[ T[ Mfo:V0:: *.Var(String) — int.
AB i % Afy V0 %0 — int.
Am : Mul(Var(String), ).
e(m.0.0) =

(f1[m-1])
[Var(String)| |
(7T [typecase Var(String) of ...]) ]|

= Am : Mul(Var(String), Var(String)).e(m.0.0) x e(m.0.1)

Wir haben die Herleitung abgekiirzt, da die Auswertung der noch anstehenden Typ- und
Wertapplikation vollig analog zur ersten lauft.

Die partielle Auswertung von Add(z,Mul(x,y)) verlduft nach demselben Muster und liefert die
Funktion

Am : Add(Var(String)(Var(String), Var(String)).
e(m.1) + (e(m.0.0) x e(m.1.1)))

als Residuum.
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A.4 Demonstration des abstrakten CoreEML-Interpreters

In diesem Abschnitt wollen wir die Arbeitsweise des abstrakten CoreEML-Interpreters an
einem Beispiel demonstrieren.

Gegeben sei das folgende EML-Programm:
( fac(x) = If(x==0,1,x*fac(x-1) ) )[ fac(10) 1]

Der Interpreter beginnt seine Arbeit im Zustand

{App(fac, int)[} 0

Ein Applikationsknoten liegt auf dem Stack. Geméaf der ersten Préamisse der Regel App wird
ein neuer Interpreter gestartet, dessen Stack lediglich den Typ int enthilt. Mit der Regel
Const kann man schliefen, dafs int eine Normalform ist und so wird mit der Bearbeitung
der zweiten Préamisse fortgefahren. Ein neuer Interpreter wird im Zustand

{fac: int[} 0

gestartet.

Das EML-Skript enthélt eine Superkombinatordefinition zur funktionalen Variable fac und
es liegen ausreichend Argumente auf dem Stack, um die rechte Seite von fac zu instanziieren.
Da {fac:int[} ¢ 0 gilt, kann die Regel Sc Anwendung finden. Wiederum wird ein neuer
Interpreter gestartet. Dessen Stack enthilt als einziges Element die mit int instanziierte rechte
Seite der Definition von fac. Die Aufrufspur wird um den Eintrag {|fac : int[} & () erweitert:

App(App(App(OpIf,
App(App(OpEq, int), int)),
int), {{fac: int[}}
App(App(OpMult, int),
App(fac, App(App(OpSub, int), int))))

Das Argument des dufferen Applikationsknotens liegt noch nicht in ausgewerteter Form vor
und wird gemafs der ersten Priamisse der Regel App reduziert. Der Interpreter befindet sich
im Zustand

App(App(OpMult, int), .
{‘ App(fac, App(App(OpSub, int), int))) ‘} {{ifac : intt}

Abermals ist ein Funktionsargument zu reduzieren:

{‘ o ) ‘} {{fac: int[}}

App(App(OpSub, int), int

Durch wiederholtes Anwenden der Regel App gelangt der Interpreter in den Zustand
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{|0pSub : int : int[} {{fac: int[}}

Auf der Stackspitze liegt das Funktionssymbol der eingebauten Subtraktionsfunktion. Wegen
bopr[0pSub X int X int] = int (sieche Abbildung 9.1) kann der Interpreter mit der Regel
BinaryOpg,g,, in den Zustand

{lint} {{fac:int]}

ibergehen. Das Argument, das der Fakultdtsfunktion im rekursiven Aufruf ibergeben wird
steht damit fest und es kann mit der Berechnung der Normalform zu fac[int| fortgefahren
werden. Der Interpreter wird dazu in den Zustand

{fac: int[} {{/fac: intf|}}

versetzt. fac ist ein Superkombinatorsymbol und es liegen ausreichend Argumente auf dem
Stack. Die Regel Sc kommt diesmal jedoch nicht in Frage, da die call trace ein Element
{fac: int[} enthilt. Mit Regel ScRek geht der Interpreter daher tiber in den Zustand

{1l {{fac: int[}}

Kehren wir zuriick zum Anfang der Berechnung des else-Zweiges. Der Interpreter war im
Zustand

{‘ App(App(OpMult, int), {{fac : int]}}

App(fac, App(App(OpSub, int), int))) : H‘}

und wir muften zunéchst das Argument des Applikationsknotens reduzieren. Das haben wir
soeben getan und herausgefunden, dafs dies zum Typsymbol L fiihrt. Der Interpreter setzt
seine Arbeit mit der zweiten Pramisse der Regel App fort:

{|App(OpMult, int) : L : {{fac: int[}}|}

Nach abermaligem Anwenden der Regel App sieht der Interpreter auf der Stackspitze das
Funktionssymbol OpMult und die Argumente int und L. Da bopr[0pMult x int x L] = 1

Damit ist der else-Zweig von If ausgewertet und die Arbeit wird mit der zweiten Préamisse
der Regel App fortgesetzt:

App(App(Op1f,
App(App(OpEq, int),int)) : L|» {{fac:int[}}
int)
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Die erste Préamisse der Regel App findet in int eine Normalform zum Argument. Vor der
Anwendung der zweiten Pramisse ist der Interpreter im Zustand

{‘App(ig;(fAPP(OPEq, int),int)) int: J"} {{ifac: int[t}

und es wird mit der Auswertung des Arguments fortgefahren. Wie man leicht nachvollzieht

gilt

{|App(App(OpEq, int), int))[} {{/fac: intf}} Yr {booll} {{fac: int[}}

und der Interpreter kann zur Abarbeitung der zweiten Pramisse von App in den Zustand

{0pIf :bool:int: L[} {{fac:int|[}}

iibergehen. Es gilt

Ifr[bool X bool X int X L] = int

da | |{int, L} = int. Somit erhalten wir insgesamt:

{iApp(fac, int)[} 0 41 {int]} 0

und schlieffen, dafs unser EML-Programm einen int-Wert als Ergebnis liefert.
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Anhang B

Eingesetzte Metaprogramme

In diesem Kapitel listen wir einige der Metaprogramme auf, die wir nicht im Fliefitext wie-
dergegeben haben.

B.1 Standardprogramme

template <bool C,typename T,typename E> struct
IF { typedef T RET;};

template <typename T,typename E> struct
IF<false,T,E> { typedef E RET; 1};

template <typename T1,typename T2> struct
Equal { enum { Ret=false }; };

template <typename T> struct

Equal<T,T> { enum {Ret=true};};

B.2 Listen und Listenoperationen
#ifndef TMPL_LIST
#define TMPL_LIST

#ifdef TMPL_LIST_NAMESPACE
namespace TML {

#endif

/*
4========ssssSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSssssssssssssssssos==of
| Konstruktoren N und C zum Aufbau von Listen /
4=========sssSsSSSSSSSSSSSsSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSssssssssssssssssos==of
| Die Struktur der Listen spiegelt sich in ihrem Typ wider. Listen konnen /

275
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| daher durch intensionelle Typanalyse zur ﬁbersetzungszeit manipuliert werden/

| bzw. kann Programmcode zu threr Manipulation generiert werden. /
struct N { };

template <typename HEAD,typename TAIL>
struct C {

typedef HEAD Head_t;

typedef TAIL Tail_t;

cO {x
C(const HEAD& h,const TAIL& t) : head(h),tail(t) {}
C(const C& rhs) : head(rhs.head),tail(rhs.tail) {}

inline const HEAD& getHead() const { return head; }
inline const TAIL& getTail() const { return tail; }

inline HEAD& getHead() { return head; }
inline TAIL& getTail() { return tail; }

C<HEAD,TAIL>& operator=(const C<HEAD,TAIL>& rhs) {
head=rhs.getHead () ;

tail=rhs.getTail();

return *this;

X

HEAD head;

TAIL tail;
s
/*
+========s=====sss==Ssss=sssssSsssss=ssssSsSssssssssssssssssssssssssssssssssssss===+4
| cons /
+========s====sss==ssss=ssss=ssssssSssssSssssssssssssssssssssssssssssssssssss===+4
| Die folgenden cons-Funktionen dienen dem Aufbau von Listen. Der Anwender /
| sollte primir auf die Funktion List (s.u.) zurickgreifen. /
4===============S==S=S=SS=S=S=S==S=SS=SS=SS=SS=S=SS=SS=SS=SS=SS=SS=S==S==S=S=======================+4%/

template <typename HEAD>
inline C<<HEAD,N> cons(const HEAD& h) {
return C<HEAD,N>(h,N(Q));

template <typename HEAD,typename TAIL>
inline C<HEAD,TAIL> cons(const HEAD& h,const TAIL& t) {
return C<HEAD,TAIL>( h, t);
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template <typename HEAD,typename TAIL>
inline C<HEAD,TAIL> cons_(const HEAD& h,const TAIL& t) {
return C<HEAD,TAIL>( h, t);

}

/%
4=======================S===S===S====S===S=========================================+4
| List /
4=====================S==S==S====S=======S=============S============================+4

template <typename Al1>
inline C<A1,N> List(const A1& al) {
return cons(al);

template <typename Al,typename A2>
inline C<A1,C<A2,N> > List(const Al1& al,const A2& a2) {
return cons(al,cons(a2));

template <typename Al,typename A2,typename A3>
inline C<A1,C<A2,C<A3,N> > > List(const A1& al,const A2& a2,const A3& a3) {
return cons(al, cons(a2,cons(a3)));

template <typename Al,typename A2,typename A3,typename A4>
inline C<A1,C<A2,C<A3,C<A4,N> > > > List(const Al& al,const A2& a2,const A3& a3,const
A4k ad) {

return cons(al,cons(a2,cons(a3,cons(ad))));

template <typename Al,typename A2,typename A3,typename A4,typename A5>
inline C<A1,C<A2,C<A3,C<A4,C<A5,N> > > > > List(const A1& al,const A2& a2,const A3&
a3,const A4& a4d,const A5& ab) {

return cons(al, cons(a2,cons(a3,cons(ad,cons(a5)))));

X

/*
+========s====sss==Ssss=ssss=ssssssSssssSsssssssssssssssssssssssssssssssssssss===+4

| Compilezeit-Fehlermeldungen /
+========s=====s=ss==ssss=sssssssssssSsSsssSsssssssssssssssssssssssssssssssssssss==s=+4

| Die folgenden Template-Deklarationen dienen dem Genertieren von Fehler- /

| meldungen. /
+SSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSSsSssssSosssssssssssssssssik/

template <typename LIST>
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struct ERROR__FIRST_TEMPLATE_ARGUMENT_NEEDS_TO_BE_A_LIST_TYPE;

template <typename LIST>
struct ERROR__SECOND_TEMPLATE_ARGUMENT_NEEDS_TO_BE_A_LIST_TYPE;

IsList (h:t) = true
== Kann so naturlich nicht in Haskell realisiert werden!

/%
#=============================================s=========s=========s==============+
| IsList /
#=============================================s=========s=========s==============+
| Prift, ob es sich betm Argument um einen Listentyp (C oder N) handelt. /
/
IsList a = false /
IsList [] = true /
/
/

—_— — — — —

+:==:::::==:::::::::::::::::::::::=::=:::::=::=:::::==:::::::::::::::::::::==:+*/
template <typename T> struct
IsList { enum { Ret = false };};

template<> struct
IsList<N> { enum { Ret = true }; };

template <typename HEAD,typename TAIL> struct
IsList<C<HEAD,TAIL> > {enum { Ret = true };};

/*

f=======—==============—==—==—====—===========—==—==—====—==—=—======—==—==================+4
| Length /
#=============================================================================+4

| Berechnet die Ldnge einer Liste. /
/ /
|  Length [] =0 /
| Length (h:t) = 1 + Length t /

template <typename LIST>
struct Length {
ERROR__FIRST_TEMPLATE_ARGUMENT_NEEDS_TO_BE_A_LIST_TYPE<LIST> error;

};

template <> struct
Length<N> { enum { Ret = 0 }; };

template <typename HEAD,typename TAIL> struct
Length<C<HEAD,TAIL> > { enum { Ret = 1 + Length<TAIL>::Ret };};

template <typename LIST>
inline int length(const LIST&) {
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return Length<LIST>::Ret;

| Gibt das n’te Element einer Liste zuriick.

| At n [] =[]
| At 0 (h:t) = h
| At n (h:t) = At (n-1) t

template <int n,typename LIST>
struct At {

ERROR__SECOND_TEMPLATE_ARGUMENT_NEEDS_TO_BE_A_LIST_TYPE<LIST> error;

};

template <int n>
struct At<n,N> {

typedef N RET;
s

template <typename HEAD,typename TAIL>
struct At<0,C<HEAD,TAIL> > {

typedef HEAD RET;
3

template <int n,typename HEAD,typename TAIL>
struct At<n,C<HEAD,TAIL> > {
typedef typename At<n-1,TAIL>::RET RET;

| Prift, ob eine Liste einen bestimmten Wert enthdlt.

/ Member m [] = false
/ Member m (h:t) = true, <f m==h
/ false, otherwise

template <typename M,typename LIST> struct
Member {

ERROR__SECOND_TEMPLATE_ARGUMENT_NEEDS_TO_BE_A_LIST_TYPE<LIST> error;

};
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template <typename M> struct
Member<M,N> {
enum { Ret = false };

};

template <typename M,typename HEAD,typename TAIL> struct
Member<M,C<HEAD,TAIL> > {
enum { Ret = Equal<M,HEAD>::Ret || Member<M,TAIL>::Ret };

+;
/*
#+=============================================================================+4
| Drop /
#=============================================================================+4

| Entfernt die ersten ’n’ Elemente einer Liste

/
/ /
/

| Drop n [] =[]

| Drop m (h:t) = Drop (n-1) t, if (n>0) /

/ = (h:t), otherwise /
#===================================s=s=-==s=s=s=s=ss=s=======================4%/

template <int n,typename LIST>
struct Drop {
ERROR__SECOND_TEMPLATE_ARGUMENT_NEEDS_TO_BE_A_LIST_TYPE<LIST> error;

};

template <int n> struct
Drop<n,N> {

typedef N RET;

+;

template <int n,typename HEAD,typename TAIL> struct
Drop<n,C<HEAD,TAIL> > {

struct RemoveHead {
template <typename Dummy>
struct Apply {
typedef typename Drop<n-1,TAIL>::RET RET;
s
+

struct Finished {
template <typename Dummy>
struct Apply {
typedef C<HEAD,TAIL> RET;
+;
};



B.2. LISTEN UND LISTENOPERATIONEN 281

typedef typename If< (n>0),
RemoveHead,
Finished
>::RET: :template Apply<int>::RET RET;

}s
/*
R L Y
| Take /
T Ly
| Exztrahiert die ersten ’n’ Elemente einer Liste. /
/
| Take n [] =[] /
| Take n (h:t) = h:Take (n-1) t, if (n>0) /
/ = [], otherwise /
4S==============S==S=SS=SS=SS=S=S=SS=SS=SS=SS=S=SS=SS=SS=SS=SS=SS=S====S=S===S===================+4%/

template <int n,typename LIST>

struct Take {
ERROR__SECOND_TEMPLATE_ARGUMENT_NEEDS_TO_BE_A_LIST_TYPE<LIST> error;

s

template <int n> struct
Take<n,N> {

typedef N RET;
+;

template <int n,typename HEAD,typename TAIL> struct
Take<n,C<HEAD,TAIL> > {
typedef typename If< (n>0),
C<HEAD, typename Take<n-1,TAIL>::RET>,
N
>::RET RET;
};

#ifdef TMPL_LIST_NAMESPACE
¥

#endif

#endif
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B.3 Analyse von CoreEML-Programmen

/*
#=============================================================================+4
| AppDepth /
+===s====s===ssssssss=ss=sssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssss=s4
| Berechnet die Tiefe eines Applikationsknotens. /
/
| AppDepth a = 0 /
| AppDepth App(F,4) = 1 + AppDepeh F /
| AppDepth App(Var N,4) = 0 /
4S==============S==S=SS=SS=SS=S==S=SS=SS=SS=SS=S=SS=SS=SS=SS=SS=SS=S====S=S===S===================+4%/
template <typename F> struct AppDepth;
template <int NAME,typename A> struct
AppDepth<Var<NAME> > { enum { Ret = 0 };};
template <typename F,typename A> struct
AppDepth<App<F,A> > { enum { Ret = 1 + AppDepth<F>::Ret };};
/*
+===s===s===ssssssss=ss=sssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssssss=s4
| GetSclName /
+=======ss==ssssssss=sssssssssssssssssssssssSsssssssssssssssssssssssssssssssss=s4
| Ermittelt den Namen eines Superkombinators aus der linken Seite der zu= /
| gehorigen Superkombinatordefinition (App=Knoten). /
/ /
| GetSclName App(Var Name,Ad) = Var Name /
| GetScName App(F,4) = GetScName F /
4===============S==S=S=SS=SS=S==S=SS=SS=SS=SS=S=SS=SS=SS=SS=SS=SS=S==S==S=S===S===================+4%/
// Ermitteln des tinnersten Funktionsnamens.
template <typename APP> struct GetScName;
template <int NAME,typename A> struct
GetScName<App<Var<NAME>,A> > { typedef Var<NAME> RET; };
template <typename F,typename A> struct
GetScName<App<F,A> > { typedef typename GetScName<F>::RET RET; };
/*
#=============================================================================+4
| GetScDefinition /
#=============================================================================+4
| Extrahiert die zu SCNAME gehdrende Superkombinatordefinition aus dem /
| CoreEML=Skript SKRIPT. /
/ /
| GetScDefinition [] Name = error /
| GetScDefinition ((Sc LHS RHS):TAIL) Name = If (GetScName LHS) == Name /
/ then (Sc LHS RHS) /
/ else GetScDefinition TAIL NAME |

template <typename SCRIPT,int SCNAME> struct GetScDefinition;
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template <int SCNAME> struct

GetScDefinition<TML::N, SCNAME> { typedef FAIL RET; };

template <typename LHS,typename RHS, typename TAIL int SCNAME> struct

GetScDefinition<TML::C< Sc<LHS,RHS>, TAIL>, SCNAME> {

typedef typename If<Equal<typename getScName<LHS>::RET, Var<SCNAME> >::RET,

Sc<LHS,RHS>
typename GetScDefinition<TAIL, SCNAME>::RET
>::RET RET; };

/*

+=============================================================================4
| GetdrgPos /
+=============================================================================4
| Berechnet, an welcher Stelle der Paramter Var<NAME> auf der linken Setite /
| LHS einer Superkombinatordefinition auftaucht. Wird bendtigt, wm die Posi= |
| tion eines Superkombinatorarqguments auf dem Stack zu berechnen. /
/ /
|  GetArgPos a NAME = 1 /
| GetArgPos App(F, (Var NAME)) NAME = 0 /
|  GetdrgPos App(F,A) NAME = 1 + GetArgPos F NAME /

template <typename LHS,int NAME> struct

GetArgPos { enum {Pos=1};};

template <typename F,int NAME> struct

GetArgPos<App<F,Var<NAME> >,Var<NAME> > { enum {Pos=0};};
template <typename F,typename A,int NAME> struct
GetArgPos<App<F,A>, NAME> { enum {Pos=1+GetArgPos<F,NAME>::Ret};};
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B.4 Test auf Konvertierbarkeit

// Metaprogramm zum Test, ob Objekte wom Typ 4 in Objekte
// wom Typ B konvertiert werden konnen.
template <typename A,typename B> struct
chkConv {
// Fir die folgenden Strukturen gilt garantiert
// sizeof(YES) != sizeof(NO)
struct YES { char foo; };
struct NO { char foo[sizeof(int) * 2]; };
// Kann B in A konvertiert werden, wird diese Methode selektiert ...
static inline YES conv(B target);
// ... diese Methode ist mit allen Typen kompatibel ...
static inline NO conv( ... );

// Methode zum Anlegen’ eines B-Objektes, ohne einen eventuell nicht
// vorhandenen default-Konstruktor aufzurufen.
static inline A Make_B_Object();

// Trick: Argumente an sizeof werden nicht ausgewertet. Der

// Ubersetzer mufl nur den Argumenttyp kennen. Dieser

// hingt von der gewidhlten conv-Methode ab.

enum { Ret = sizeof( conv( Make_B_Object() ) ) == sizeof(YES) };
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