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内 容 简 介

本书介绍编译器构造的一般原理和基本实现方法，主要内容包括词法分析、语法分析、语义分析、中间

代码生成、代码优化和目标代码生成等。除了介绍命令式编程语言的编译技术外，本书还介绍面向对象语

言和函数式编程语言的实现技术。本书还强调一些相关的理论知识，如形式语言和自动机理论、语法制导

的定义和属性文法、类型论和类型系统等。

本书取材广泛新颖、图文并茂，注意理论联系实际。本书可作为高等学校计算机科学及相关专业的教

材，也可供计算机软件工程技术人员参考使用。

    
    

    
    

    
 



前　　言

本书介绍编译器构造的一般原理、基本设计方法和主要实现技术，可作为高等学校计算

机科学及相关专业的教材。

虽然只有少数人从事构造或维护程序设计语言编译器的工作，但是编译原理和技术对

高校学生和计算机软件工程技术人员来说仍是重要的基础知识之一。本书能使读者对程序

设计语言的设计和实现有深刻的理解，对和程序设计语言有关的理论有所了解，对宏观上把

握程序设计语言来说，能起一个奠基的作用。本书的学习还有助于读者快速理解、定位和解

决在程序调试与运行中出现的问题。

对软件工程来说，编译器是一个很好的实例（基本设计、模块划分、基于事件驱动的编程

等），本书所介绍的概念和技术能应用到一般的软件设计之中。

大多数程序员同时也是语言的设计者，虽然只是一些简单语言（如输入输出、脚本语言）

的设计者，但学习本书仍有助于提高他们设计这些语言的水平。

编译技术在软件安全、程序理解和软件逆向工程等方面有着广泛的应用。

作为教材，本书有如下一些特点：

（１）在介绍语言实现技术的同时，强调一些相关的理论知识，如形式语言和自动机理

论、语法制导的定义和属性文法、类型论和类型系统等。它们是计算机专业理论知识的一个

重要部分，在本书中结合应用来介绍这些知识，有助于学生较快领会和掌握。

（２）在介绍编译器各逻辑阶段的实现时，强调形式化描述技术，并以语法制导定义作为

翻译的主要描述工具。

（３）强调对编译原理和技术的宏观理解及全局把握，而不把读者的注意力分散到一些

枝节的算法上，如计算开始符号集合和后继符号集合的算法、回填技术等。出于同样的目

的，本书较详细地介绍了编译系统和运行系统。

（４）本书还介绍了面向对象语言和函数式语言的实现技术，有助于加深读者对语言实

现技术的理解。书中带星号的章节，作为教学的可选部分。

（５）作为原理性教材，本书介绍基本的理论和方法，而不偏向于某种源语言或目标机

器。

（６）我们鼓励读者用所学的知识去分析和解决实际问题，因此本书中有很多习题是从

实际碰到的问题中抽象出来的。这些习题也能激发读者学习编译原理和技术的积极性。

（７）为了便于读者学习，本书配有习题解答（见参考文献８）。



本书的多数章节是参考了参考文献１和参考文献７编写的，部分习题取自参考文献８。

在此向有关作者表示感谢。

本书第１章到第６章以及第１２章主要由陈意云编写，第７章到第１１章主要由张昱编

写。作者的学生陈晖准备了１０．２节的初稿，李筱青准备了１０．３节的初稿，吴萍和项森也为

第１０章的编写做了很多技术工作。

中国科学院软件研究所研究员程虎先生审阅了全书，并提出了许多宝贵的意见，在此表

示衷心的感谢。

由于作者水平有限，书中难免还存在一些缺点和错误，恳请广大读者批评指正。

作　者　　

于中国科学技术大学

２００３年５月　
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第１章　编译器概述

从理论上说，构造专用计算机来直接执行某种高级语言写的程序是可能的。但是，实际

上目前的计算机能执行的都是非常低级的机器语言。那么，一个基本的问题是：高级语言的

程序最终是怎样在计算机上执行的。

能够完成从一种语言到另一种语言变换的软件称为翻译器，这两种语言分别叫做该翻

译器的源语言和目标语言。编译器是一种翻译器，它的特点是目标语言比源语言低级。

本章通过描述编译器的各个组成部分来介绍编译这个课题。该课题涉及程序设计语

言、机器结构、形式语言理论、类型论、算法和软件工程等方面的知识。

编译器的工作可以分成若干阶段，每个阶段把源程序从一种表示变换成另一种表示。

编译过程的一种典型分解见图１．１，图中的每个方框表示它的一个阶段。

图１．１　编译的阶段

本节以Ｐａｓｃａｌ语言的赋值语句

　　ｐｏｓｉｔｉｏｎ：＝ｉｎｉｔｉａｌ＋ｒａｔｅ＊６０ （１．１）

的翻译（假定变量都是实型）为例，概要介绍编译的各个阶段。



１．１　词 法 分 析

词法分析逐个读构成源程序的字符，把它们组成词法记号（ｔｏｋｅｎ）流。赋值语句（１．１）的

字符流在词法分析时被组成下面的词法记号流：

（１）标识符（ｐｏｓｉｔｉｏｎ）

（２）赋值号（：＝）

（３）标识符（ｉｎｉｔｉａｌ）

（４）加号（＋）

（５）标识符（ｒａｔｅ）

（６）乘号（＊）

（７）数（６０）

分隔记号的空格通常在词法分析时被删去。

词法单元ｐｏｓｉｔｉｏｎ、ｉｎｉｔｉａｌ和ｒａｔｅ属于同样的记号，因此需要为某些记号增加一个属性来

区分属于同一记号的不同词法单元。例如，发现ｒａｔｅ这样的标识符时，词法分析器不仅产生

一个记号，如ｉｄ，还把当前词法单元ｒａｔｅ填入符号表，如果表中还没有它的话。ｉｄ这次出现

的属性是符号表中ｒａｔｅ条目的指针。

用ｉｄ１、ｉｄ２和ｉｄ３分别表示ｐｏｓｉｔｉｏｎ、ｉｎｉｔｉａｌ和ｒａｔｅ，以强调标识符的内部表示是有别于形成

标识符的字符序列的。于是，语句（１．１）在词法分析后的表示是

　　ｉｄ１：＝ｉｄ２＋ｉｄ３＊６０ （１．２）

多字符算符：＝和数６０也应该有它们的内部表示，本书将在第２章词法分析中讨论，为直观

起见，这里直接用它们在源程序中的字符序列。

编译器的词法分析也叫做线性分析或扫描。

１．２　语 法 分 析

语法分析（ｓｙｎｔａｘａｎａｌｙｓｉｓ）简称为分析（ｐａｒｓｉｎｇ），它把词法记号流依照语言的语法结构按

层次分组，以形成语法短语。因此语法分析也称为层次分析。源程序语法短语常用分析树

表示，图１．２便是一例。

在表达式ｉｎｉｔｉａｌ＋ｒａｔｅ＊６０中，短语ｒａｔｅ＊６０是一个逻辑单位，因为按算术表达式的一

般习惯，乘比加先完成；由于ｉｎｉｔｉａｌ＋ｒａｔｅ后面是乘号，所以ｉｎｉｔｉａｌ＋ｒａｔｅ不能组成一个短语。
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图１．２　ｐｏｓｉｔｉｏｎ：＝ｉｎｉｔｉａｌ＋ｒａｔｅ＊６０的分析树

程序的层次结构通常由递归的规则表示，例如，可以用如下规则作为表达式定义的一部

分：

（１）任何一个标识符都是表达式；

（２）任何一个数都是表达式；

（３）如果ｅ１ 和ｅ２ 都是表达式，那么

　　ｅ１＋ ｅ２

　　ｅ１＊ ｅ２

　　（ｅ１）

也都是表达式。

规则（１）和（２）都是（非递归的）基本规则，而规则（３）是通过把算符作用于表达式来定义

更复杂的表达式。这样，由规则（１），ｉｎｉｔｉａｌ和ｒａｔｅ都是表达式；由（２），６０是表达式；由（３），首

先可推出ｒａｔｅ＊６０是表达式，然后ｉｎｉｔｉａｌ＋ｒａｔｅ＊６０也是表达式。

同样地，许多语言用类似如下的规则递归地定义语句：

（１）如果ｉｄｅｎｔｉｆｉｅｒ是标识符，ｅｘｐｒｅｓｓｉｏｎ是表达式，那么

　　ｉｄｅｎｔｉｆｉｅｒ：＝ｅｘｐｒｅｓｓｉｏｎ

是语句。

（２）如果ｅｘｐｒｅｓｓｉｏｎ是表达式，ｓｔａｔｅｍｅｎｔ是语句，那么

　　ｗｈｉｌｅ（ｅｘｐｒｅｓｓｉｏｎ）ｄｏｓｔａｔｅｍｅｎｔ

　　ｉｆ（ｅｘｐｒｅｓｓｉｏｎ）ｔｈｅｎｓｔａｔｅｍｅｎｔ

也都是语句。

图１．２的分析树描绘了ｐｏｓｉｔｉｏｎ：＝ｉｎｉｔｉａｌ＋ｒａｔｅ＊６０的语法结构，这种语法结构更常

见的内部表示由图１．３（ａ）的语法树给出。语法树是分析树的浓缩表示，其中内部结点都是

算符，内部结点的后代是它的运算对象。图１．３（ｂ）这样的树结构将在第４章４．２节讨论。

在第４章的语法制导翻译中，将详细讨论编译器如何利用输入所含的层次结构来产生语法

树。
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图１．３　语义分析插入了类型转换

１．３　语 义 分 析

语义分析阶段检查程序的语义正确性，以保证程序各部分能有意义地结合在一起，并为

以后的代码生成阶段收集类型信息。

语义分析的一个重要部分是类型检查，编译器检查每个算符的运算对象，看它们的类型

是否适当。例如，当实数作为数组的下标时，许多语言的规定是要求编译器报告错误；当然

也有些语言允许运算对象的类型隐式转换，例如二元的算术算符作用于一个整数和一个实

数的时候。类型检查和语义分析在第５章讨论。

例１．１　在机器内部，整数的二进制表示和实数的二进制表示是有区别的，不论它们是

否有相同的值。在图１．３中，所有的标识符都声明为实型，另外，由６０本身可知它是整数。

对图１．３（ａ）进行类型检查会发现＊作用于实型变量ｒａｔｅ和整数６０，通常的办法是把整数转

变为实数。可以建立一个额外的算符结点ｉｎｔｔｏｒｅａｌ（见图１．３（ｂ）），它显式地把整数转变为

实数。

编译器的前三个阶段对源程序分别进行不同的分析，以揭示源程序的基本数据和结构，

决定它们的含义，建立源程序的中间表示。许多处理源程序的软件工具都要完成某类分析，

下面给出几个例子。

（１）格式打印程序　它以源程序为输入，以程序结构清晰可见的方式输出源程序。例

如：注释可以以特殊的字体或颜色出现，语句可以按它们嵌套的层次阶梯式地显示出来。显

然，格式打印程序需要对源程序进行词法分析和语法分析，但不需要对源程序进行语义分

析，因为一种书写格式只和语法有关。

（２）文档抽取程序　它抽取程序文件中的注释和函数首部等信息，形成一份程序文档。

它需要对程序进行词法分析和语法分析，至少是部分的语法分析。要使得这样抽取的信息
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形成一份有用的文档，注释很有讲究，否则抽取出来的文档没有什么用处。

（３）静态检查程序　静态检查程序读入程序，分析它，并试图不运行程序而发现一些潜

在的错误。它的分析部分和第９章优化编译器的分析部分类似。例如，它可以检查出源程

序的某些部分决不会执行，或者某个变量在赋值前可能被引用。此外，使用比第五章更精致

的类型检查和类型推导技术，它还能捕捉程序的安全隐患，例如通过指针使用已经释放了的

存储空间。

（４）解释器　纯解释器在执行源程序语句时，都需分析构成该语句的字符串，以便识别

和执行它指定的计算。如果给定的语句仅执行一次，纯解释的方法是所有方法中代价最小

的一种，例如，它常用于交互语言的“立即命令”。如果语句重复执行，较好途径是分析源程

序的字符流仅一次，用一串更适于解释的符号序列或其他的形式来代替它。因此解释器往

往也做某种程度的翻译，例如，对于赋值语句，解释器可能建立像图１．３（ａ）那样的树，在遍

历树时执行结点的操作。在树根，它发现必须完成赋值，因此调用子例程来计算右部表达式

的值，然后把值存到为标识符ｐｏｓｉｔｉｏｎ分配的存储单元。计算树根右子树的子例程发现必须

计算两个表达式的和，它递归地调用自己来计算表达式ｒａｔｅ＊６０的值，然后再加上变量

ｉｎｉｔｉａｌ的值。

１．４　中间代码生成

语法分析和语义分析后，某些编译器产生源程序的显式中间表示，可以认为这种中间表示

是一种抽象机的程序。中间表示必须具有两个性质：它易于产生并且易于翻译成目标程序。

中间表示有各种形式。在第７章，我们把中间表示看成三地址代码，它们像机器的汇编

语言，这种机器的每个存储单元的作用类似于寄存器。三地址代码由三地址语句序列组成，

每个三地址语句最多有三个操作数，语句（１．１）的三地址代码可以如下：

　　

ｔｅｍｐ１：＝ｉｎｔｔｏｒｅａｌ（６０）

ｔｅｍｐ２：＝ｉｄ３＊ｔｅｍｐ１

ｔｅｍｐ３：＝ｉｄ２＋ｔｅｍｐ２

ｉｄ１：＝ｔｅｍｐ３

（１．３）

这种中间形式有它的特点。首先，除了赋值算符外，每个语句至多只有一个算符，因此，

在生成这些语句时，编译器必须决定运算完成的次序，语句（１．１）的乘优先于加。其次，编译

器必须产生临时变量名，用以保留每个语句的计算结果。第三，某些三地址语句没有三个运

算对象，例如语句（１．３）的第一个和最后一个语句。

本书在第７章叙述编译器时用的主要是中间表示。通常，除了计算表达式外，这些中间
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表示还必须做其他事情，它们必须处理控制流结构和过程调用。第４章和第７章提供为程

序设计语言典型结构产生中间代码的一些算法。

１．５　代 码 优 化

代码优化阶段试图改进代码，以产生执行较快的机器代码。如果中间代码生成算法比

较简单的话，它给代码优化留了很多机会。例如，产生中间代码的一个比较自然的算法是为

语义分析后的树上的每个算符产生一条指令，因而得到语句（１．３）的中间代码。然而，还存

在更好的算法，例如使用两条指令

　　
ｔｅｍｐ１：＝ｉｄ３＊６０．０

ｉｄ１：＝ｉｄ２＋ｔｅｍｐ１
（１．４）

也可以完成同样的计算。用简单的中间代码生成算法是可以的，因为产生较优代码这个问

题可以在代码优化阶段得以解决，也就是，优化器会推断出，６０从整型表示变为实型表示可

以在编译时完成，从而ｉｎｔｔｏｒｅａｌ操作可以删去。此外，ｔｅｍｐ３只使用一次，即把它的值传给

ｉｄ１，所以用ｉｄ１代替ｔｅｍｐ３是妥当的，从而（１．３）的最后一个语句不必存在，这样就得到（１．４）

的结果。

不同的编译器完成不同程度的优化，能完成大多数优化的编译器叫做“优化编译器”，但

是编译的相当大一部分时间都消耗在这种优化上。简单的优化也可以使目标程序的运行时

间大大缩短，而编译速度并没有降低太多。第９章将讨论优化问题。

１．６　代 码 生 成

编译的最后一个阶段是目标代码生成，它生成可重定位的机器代码或汇编码。此阶段

为源程序所用的每个变量选择存储单元，并且把中间代码翻译成等价的机器指令序列。此

阶段的一个关键问题是寄存器分配。

例如，使用寄存器Ｒ１和Ｒ２，（１．４）的代码可以翻译成：

　　ＭＯＶＦｉｄ３，Ｒ２

　　ＭＵＬＦ＃６０．０，Ｒ２

　　ＭＯＶＦｉｄ２，Ｒ１ （１．５）

　　ＡＤＤＦＲ２，Ｒ１

　　ＭＯＶＦＲ１，ｉｄ１
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每条指令的第一个和第二个操作数分别代表源和目的操作数。每条指令的Ｆ告诉我们指令

处理浮点数。这段代码把地址ｉｄ３的内容取入寄存器Ｒ２（我们暂且认为指令中ｉｄ３代表对

象ｉｄ３的地址。变量的存储分配在第６章讨论），然后把它乘上实数６０．０，＃号代表６０．０作

为常数处理。第三条指令把ｉｄ２取入寄存器Ｒ１，再把原先寄存器Ｒ２的值加上去，最后寄存

器Ｒ１的值存入地址ｉｄ１。这样，该段代码便实现了图１．４的赋值。代码生成在第８章讨论。

中间代码生成、代码优化和代码生成三个阶段合称为对源程序进行综合，它们从源程序

的中间表示建立起和源程序等价的目标程序。

１．７　符号表管理

符号表管理和出错管理是编译过程中的两项重要工作，它们与词法分析、语法分析、语

义分析、中间代码生成、代码优化和代码生成这六个阶段相互作用。下面我们简单介绍这两

项工作。

编译器的一项重要工作是记录源程序中使用的标识符，并收集每个标识符的各种属性。

这些属性提供标识符的存储分配、类型和作用域信息。如果是过程标识符，还有参数的个数

和类型，参数传递方式和返回值类型（如果有的话）。

符号表是为每个标识符保存一个记录的数据结构，记录的域是标识符的属性。该数据

结构允许我们迅速地找到一个标识符的记录，在此记录中存储和读取数据。符号表在第７

章讨论。

词法分析器发现源程序的标识符时，把该标识符填入符号表。但是，一般来说。词法分

析期间不能确定一个标识符的属性。例如，像

　　ｖａｒｐｏｓｉｔｉｏｎ，ｉｎｉｔｉａｌ，ｒａｔｅ：ｒｅａｌ；

这样的Ｐａｓｃａｌ声明，词法分析器读过ｐｏｓｉｔｉｏｎ、ｉｎｉｔｉａｌ和ｒａｔｅ时，它们的类型还是未知的。

其余的阶段把标识符的信息填入符号表，然后以不同的方式使用这些信息。例如，语义

分析和中间代码生成需要知道标识符的类型，才能检查源程序是否以合法的方式使用它们，

才能为它们产生适当的操作。代码生成需要使用标识符存储分配信息以产生正确的指令。

１．８　错误诊断和报告

每个阶段都有可能发现源程序的错误。在发现错误后，该阶段必须处理此错误，使得编

译可以继续进行，以便进一步发现源程序的其他错误。发现一个错误便停下来的编译器是
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没有尽到责任的，除非它是集成在一个好的编程环境中，使得编译和编辑之间的切换相当方

便和迅速。

语法分析和语义分析通常处理编译器能发现的绝大部分错误。词法分析阶段能发现的

错误类型是，当前被扫描的字符串不能形成语言的词法记号。记号流违反语言的语法规则

是由语法分析阶段诊断。语义分析时，编译器试图找出语法正确但对所含的操作来说是无

意义的结构，如相加的两个标识符，其一是数组名，另一个是过程名。本书把每个阶段对错

误的处理放在与该阶段有关的章节介绍。

图１．４　一个语句的翻译

语句（１．１）的编译过程总结在图１．４中。
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１．９　阶段的分组

在实际的编译器中，若干阶段可以组合在一起，各阶段之间的中间表示也无需显式构

造。

通常，所有的阶段被分成前端和后端两部分。前端只依赖于源语言，由几乎独立于目标

机器的阶段或阶段的一部分组成。通常，它们是词法和语法分析、符号表建立、语义分析和

中间代码生成，有些优化也可以在前端完成。前端还包括与这些阶段同时完成的错误处理。

后端是指编译器中依赖于目标机器的部分，它们一般独立于源语言，而与中间语言有

关。后端包括代码优化、代码生成和伴随这些阶段的错误处理和符号表操作。

取一个编译器前端，重写它的后端以产生同一源语言在另一机器上的编译器已经是件

普通的事情。如果这些后端是很仔细设计的，甚至不需要对它做很多的重新设计。

把几种不同的语言编译成同一种中间语言，让不同的前端使用同一后端，从而得到一台

机器上的几个编译器，也是很吸引人的事。但是，由于不同语言的着眼点有区别，在这个方

向上只取得了有限的成功。

编译的几个阶段常用一遍（ｐａｓｓ）扫描来实现，一遍扫描包括读一个输入文件和写一个

输出文件。在工程实践中，有很多不同的方式把编译器的阶段组成遍，因此我们更愿意围绕

着阶段而不是围绕遍来组织对编译的讨论。

把几个阶段组成一遍，并且这些阶段的活动在该遍中交错进行是屡见不鲜的。例如，词

法分析、语法分析、语义分析和中间代码生成可以组成一遍。如果这样，第一遍扫描可以直

接从字符流翻译成中间代码。更具体一些，可以把语法分析器看成是“主导”的，它试图在所

看见的记号流上找出语法结构。当它需要记号时，调用词法分析器取下一个记号。如果已

看出一个语法结构，语法分析器则激活中间代码生成器，以完成语义分析和生成中间代码。

习　题　１

１．１　解释下列名词：

源语言　目标语言　翻译器　编译器　解释器

１．２　典型的编译器可以划分成哪几个主要的逻辑阶段，各阶段的主要功能是什么？
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第２章　词 法 分 析

词法分析器的任务是把构成源程序的字符流翻译成词法记号流。构造词法分析器的一

种简单办法是用状态转换图来描述源语言词法记号的结构，然后手工把这种状态转换图翻

译成为识别词法记号的程序。用这种方式可以产生高效的词法分析器。

本章重点围绕词法分析器的自动生成展开，先介绍与之有关的正规式和有限自动机概

念，以及词法分析器的自动生成方法，最后介绍一个词法分析器自动生成工具Ｌｅｘ。

２．１　词法记号及属性

词法分析是编译的第一阶段，它的主要任务是读输入字符流，产生用于语法分析的词法

记号序列。在第１章中提到，编译器一些阶段的活动会交错进行，图２．１给出了词法分析器

和语法分析器的一种典型关系，即把词法分析器作为语法分析器的一个子程序来实现。当

收到来自语法分析器的“取下一个记号”命令时，词法分析器读输入字符直到它能够确认下

一个词法记号为止。

图２．１　词法分析器和语法分析器的相互作用

词法分析器是编译器中读源程序的部分，因而它还可以完成和用户接口的一些其他任

务。其一是剥去源程序的注解和（由空格、制表或换行符等引起的）空白。另一任务是把来

自编译器各个阶段的错误信息和源程序联系起来，例如，词法分析器记住当前处理的字符行

的行号，从而源程序行号可以和错误信息联系到一起。在某些编译器中，复制源程序并把错

误信息嵌在其中是词法分析器的责任。通常在词法记号流中已经没有行的概念，因此这样

的事情一般由词法分析器来完成。如果源语言支持对宏定义的预处理，该功能可以在词法

分析的时候实现。



２．１．１　词法记号、模式、词法单元

在谈论词法分析时，使用术语“词法记号”（简称记号）、“模式”和“词法单元”表示特定的

含义。表２．１是使用它们的例子。一般来说，在输入的字符流中有很多字符串，它们的记号

是一样的。这样的字符串集合由叫做模式的规则来描述，模式匹配对应集合的任一字符串。

模式的形式描述将在下一节讨论。词法单元（ｌｅｘｅｍｅ），又称单词，是源程序的字符串，它由

模式匹配为记号。例如，Ｐａｓｃａｌ语句

　　ｖａｒｃｏｕｎｔ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

的子串ｃｏｕｎｔ是记号“标识符”的一个词法单元。

本书用黑体字来表示记号，它们将作为源语言语法的终结符。

在大多数程序设计语言中，下列结构处理为记号：关键字、算符、标识符、常数、文字串

（字符串）和标点符号。在上面的例子中，当字符串ｃｏｕｎｔ出现在源程序中时，词法分析器将

记号ｉｄ返回给语法分析器。记号的返回由传递一个代表这个记号的整数来实现。

表２．１　记号的例子

词法记号 词法单元举例 模式的非形式描述

ｖａｒ ｖａｒ ｖａｒ

ｆｏｒ ｆｏｒ ｆｏｒ

ｒｅｌａｔｉｏｎ ＜，＜＝，＝，＜ ＞，＞，＞＝ ＜或 ＜＝ 或＝或＜ ＞或 ＞ 或 ＞＝

ｉｄ ｓｕｍ，ｃｏｕｎｔ，Ｄ５ 以字母开头的字母数字串

ｎｕｍ ３．１４１６，１０，２．０８Ｅ１２ 任何数值常数

ｌｉｔｅｒａｌ 　��ｓｅｇｍｅｎｔａｔｉｏｎｅｒｒｏｒ�� 引号��和��之间的任意字符串，但引号本身除外

一个模式是描述源程序中某个记号的词法单元集合的规则。表２．１中记号ｖａｒ的模式

是字符串ｖａｒ，它是这个关键字的拼写。记号ｒｅｌａｔｉｏｎ的模式是Ｐａｓｃａｌ的６个关系算符的集

合。为了更精确地描述更复杂的记号（如ｉｄ和ｎｕｍ），我们将使用２．２节介绍的正规式。

某些语言的一些规定给词法分析带来了困难。例如，对待空格，不同的语言有不同的规

定。在早先的一些语言（如ＦＯＲＴＲＡＮ和Ａｌｇｏｌ６８）中，空格无意义（文字串中的除外），而不是

作为词法单元的分隔符，它可以随便加入，以改变程序的可读性。空格的这种约定增加了处

理标识符记号的复杂性，典型例子是ＦＯＲＴＲＡＮ的ＤＯ语句，在语句

　　ＤＯ　８　Ｉ＝３．７５

中，词法分析器只有看见了小数点后，才能确定ＤＯ不是关键字，而ＤＯ８Ｉ是标识符。但是在

表面上类似的语句
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　　ＤＯ　８　Ｉ＝３，７５

中，ＤＯ是关键字，该语句共有７个记号：关键字ＤＯ，语句标号８，标识符Ｉ，算符（，常数３，逗

号和常数７５。在没有看见逗号之前，词法分析器不敢保证ＤＯ是关键字。空格的这种规定

给词法分析器带来的困难是，需要向前阅读多个字符，才能回过头来确定一个记号。

另一个例子是，关键字是否保留。保留字是语言预先确定了含义的词法单元，程序员不

可以对这样的词法单元重新声明它的含义，如Ｐａｓｃａｌ语言的ｖａｒ和ｂｅｇｉｎ等称为保留字。

很多语言使用关键字概念，并且它们是保留的，因此和上面的保留字没有区别，如Ｃ语

言和Ｊａｖａ语言。但是ＦＯＲＴＲＡＮ语言的关键字不保留，如ＩＦ，当它作为语句的第一个词法单

元时，很可能是关键字，因为这是该关键字出现的地方，但也不排除它是一个程序显式声明

的标识符。若ＩＦ出现在语句的其他地方，它一定是程序显式或隐式声明的标识符。这就给

词法分析带来很大困难，因为识别一个记号和该记号所处的上下文有关了。

顺便需要区分的是标准标识符概念，标准标识符也是预先确定了含义的标识符，程序也

可以重新声明它的含义。在这个声明的作用域内，程序声明的含义起作用，而预先确定的含

义消失，在其他地方都是预先确定的含义起作用，如Ｐａｓｃａｌ语言的ｉｎｔｅｇｅｒ和ｔｒｕｅ等。词法分

析器对标准标识符没有什么特别的处理，由符号表管理来解决这件事。

２．１．２　词法记号的属性

从上一小节知道，Ｐａｓｃａｌ的６个关系算符都属于记号ｒｅｌａｔｉｏｎ。因为从程序的语法是否

正确的角度看，使用哪个关系算符都一样。但是从翻译成目标代码来考虑，不同的关系算

符，其翻译结果是不一样的。因此词法分析器需要给记号以属性，用属性来记住记号的附加

信息，以便需要时使用它们。概括地说，记号影响语法分析的决策，属性影响记号的翻译。

例２．１　Ｐａｓｃａｌ语句

　　ｐｏｓｉｔｉｏｎ：＝ｉｎｉｔｉａｌ＋ｒａｔｅ＊６０

的记号和它们的属性值用二元组序列表示如下：

　　〈ｉｄ，指向符号表中ｐｏｓｉｔｉｏｎ条目的指针〉

〈ａｓｓｉｇｎ ｏｐ，〉

〈ｉｄ，指向符号表中ｉｎｉｔｉａｌ条目的指针〉

〈ａｄｄ ｏｐ，＋〉

〈ｉｄ，指向符号表中ｒａｔｅ条目的指针〉

〈ｍｕｌ ｏｐ，＊〉

〈ｎｕｍ，整数值６０〉

注意，某些二元组没有属性值，它的第一个成分足以辨别词法单元，例如ａｓｓｉｇｎ ｏｐ。

因为＋、－和ｏｒ都可归入ａｄｄ ｏｐ，因此ａｄｄ ｏｐ在此需要第二元。在这个例子中，记号
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ｎｕｍ给了一个整数值属性。编译器也可以把形成数的字符串存入数表，让记号ｎｕｍ的属性

值是指向这个条目的指针。 �

２．１．３　词法错误

词法分析几乎发现不了源程序的错误，因为词法分析器对源程序采取非常局部的观点。

像Ｃ语言的语句

　　ｆｉ（ａ＝＝ｆ（ｘ））⋯

中，词法分析器把ｆｉ当作一个普通的标识符交给编译的后续阶段，而不会把它看成是关

键字ｉｆ的拼写错。

Ｐａｓｃａｌ语言要求作为实型常量的小数点后面必须有数字，如果程序中出现小数点后面

没有数字情况，它由词法分析器报错。词法分析器也就只能发现这样的错误。

最简单的错误恢复策略是“紧急方式”的恢复。它删掉输入指针当前指向的若干个字符

（剩余输入的前缀），直到词法分析器能发现一个正确的记号为止。

另一种策略是进行错误修补尝试。最简单的办法是看一下剩余输入的前缀能否用下面

的一个变换变成一个合法的词法单元：

（１）删除一个多余的字符；

（２）插入一个遗漏的字符；

（３）用一个正确的字符代替一个不正确的字符；

（４）交换两个相邻的字符。

这种策略基于这样的假设，大多数词法错误是多、漏或错了一个字符，或相邻的两个字

符错位。这种假设通常是（但不总是）正确的。

２．２　词法记号的描述与识别

上一节提到，字符串集合由叫做模式的规则来描述。正规式是表示这些规则的一种重

要方法，因此本节围绕正规式来介绍记号的描述与识别。在介绍正规式前，先给“语言”一个

形式化的定义。

２．２．１　串和语言

术语字母表或字符类表示符号的有限集合，符号的典型例子有英文字母和标点符号。

集合｛０，１｝是二进制字母表，ＡＳＣＩＩ是计算机字母表的一个例子。
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字母表上的串是该字母表符号的有穷序列。串ｓ的长度是出现在ｓ中符号的个数，往

往写做｜ｓ｜。例如ｂａｎａｎａ是长度为６的串，空串是长度为０的特殊串，用ε表示。

术语语言表示字母表上的一个串集，属于该语言的串称为该语言的句子或字。这个定

义相当宽，像 �（空集）和｛ε｝（仅含空串的集合）这样的抽象语言也符合这个定义，所有语法

正确的Ｐａｓｃａｌ程序的集合和所有语法正确的英语句子集合也都分别符合此定义。当然，后

两个集合更难描述。注意，这个定义并没有对语言中的串赋予任何意义，这个问题在第４章

讨论。

如果ｘ和ｙ都是串，那么ｘ和ｙ的连接（写成ｘｙ）是把ｙ加到ｘ后面形成的串。对连接

运算而言，空串是一个恒等元素，也就是ｓε＝εｓ＝ｓ。

如果把连接看成“积”，那么可以定义串“指数”。我们定义ｓ０ 是ε，定义ｓｉ为ｓｉ－１ｓ（ｉ＞

０）。因为εｓ是ｓ本身，所以ｓ２＝ｓｓ，ｓ３＝ｓｓｓ，等等。

有一些重要的运算可以作用于语言。对词法分析而言，我们感兴趣的运算是和、连接和

闭包，它们定义在表２．２中。我们把“指数”算符也用于语言，定义 Ｌ
０
是｛ε｝，Ｌ

ｉ
是Ｌ
ｉ－１
Ｌ，即

Ｌ
ｉ
是Ｌ连接它自己ｉ－１次。

表２．２　语言运算的定义

运算 定义

Ｌ和Ｍ的和（写成 Ｌ∪Ｍ） Ｌ∪Ｍ＝｛ｓ｜ｓ属Ｌ或ｓ属Ｍ｝

Ｌ和Ｍ的连接（写成 ＬＭ） ＬＭ＝｛ｓｔ｜ｓ属Ｌ且ｔ属Ｍ｝

Ｌ的闭包（写成Ｌ＊） Ｌ
＊
＝∪
∞

ｉ＝０
Ｌ
ｉ
，Ｌ
＊
表示零个或多个 Ｌ连接的并集

Ｌ的正闭包（写成Ｌ＋） Ｌ
＋
＝∪
∞

ｉ＝１
Ｌ
ｉ
，Ｌ
＋
表示一个或多个 Ｌ连接的并集

例２．２　令Ｌ表示集合｛Ａ，Ｂ，⋯，Ｚ，ａ，ｂ，⋯，ｚ｝，令 Ｄ表示集合｛０，１，⋯，９｝。

下面是用表２．２定义的运算作用于 Ｌ和Ｄ所得到的新语言的例子。

（１）Ｌ∪Ｄ是字母和数字的集合；

（２）ＬＤ是所有一个字母后跟随一个数字的串的集合；

（３）Ｌ
６
是６个字母的串的集合；

（４）Ｌ＊是所有字母串（包括ε）的集合；

（５）Ｌ（Ｌ∪Ｄ）＊是以字母开头的所有字母数字串的集合；

（６）Ｄ＋是不含空串的数字串的集合。 �

从这个例子可以看出，从基本集合开始，利用语言上的运算可以定义新的语言。下面将

用更有利于计算机处理的形式来定义一类简单的语言。
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２．２．２　正规式

正规式（又称正规表达式）是按照一组定义规则，由较简单的正规式构成的，每个正规式

ｒ表示一个语言Ｌ（ｒ）。定义规则说明Ｌ（ｒ）是怎样以各种方式从ｒ的子正规式所表示的语

言组合而成的。

下面是定义字母表 Σ上正规式的规则，和每条规则相联的是被定义的正规式所表示的

语言的描述。

（１）ε是正规式，它表示｛ε｝；

（２）如果ａ是Σ上的符号，那么ａ是正规式，它表示｛ａ｝。虽然都用同样的符号表示，

但正规式 ａ是不同于串ａ或符号ａ的，从上下文可以清楚地区别所谈到的ａ是正规式、串

还是符号；

（３）假定ｒ和ｓ都是正规式，它们分别表示语言 Ｌ（ｒ）和Ｌ（ｓ），那么（ｒ）｜（ｓ）、（ｒ）（ｓ）、

（ｒ）＊和（ｒ）都是正规式，分别表示语言Ｌ（ｒ）∪Ｌ（ｓ）、Ｌ（ｒ）Ｌ（ｓ）、（Ｌ（ｒ））＊和Ｌ（ｒ）。

正规式表示的语言叫做正规集。

如果约定：

（１）闭包运算（算符是＊）有最高的优先级并且是左结合的运算

（２）连接运算（两个正规表达式并列）的优先级次之且也是左结合的运算

（３）或运算（算符是｜）的优先级最低且仍然是左结合的运算

那么可以避免正规式中一些不必要的括号。例如，（（ａ）（ｂ）
＊
）｜（ｃ）等价于ａｂ

＊
｜ｃ。

例２．３　令字母表Σ＝｛ａ，ｂ｝，那么：

（１）正规式ａ｜ｂ表示集合｛ａ，ｂ｝。

（２）正规式（ａ｜ｂ）（ａ｜ｂ）表示｛ａａ，ａｂ，ｂａ，ｂｂ｝，即由ａ和ｂ构成的所有长度为２的串

集。表示同样集合的另一正规式是ａａ｜ａｂ｜ｂａ｜ｂｂ。

（３）正规式ａ＊表示仅由字母ａ构成的所有串的集合，包括空串。

（４）正规式（ａ｜ｂ）＊表示由ａ和ｂ构成的所有串的集合，包括空串。 �

如果两个正规式ｒ和ｓ表示同样的语言，则说ｒ和ｓ等价，写作ｒ＝ｓ。例如，（ａ｜ｂ）＝

（ｂ｜ａ）。

正规式遵守一些代数定律，它们可用于正规式的等价变换，表２．３列出了正规式ｒ、ｓ和

ｔ遵守的代数定律。
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表２．３　正规式的代数性质

公理 描述

ｒ｜ｓ＝ｓ｜ｒ ｜是可交换的

ｒ｜（ｓ｜ｔ）＝（ｒ｜ｓ）｜ｔ ｜是可结合的

（ｒｓ）ｔ＝ｒ（ｓｔ） 连接是可结合的

ｒ（ｓ｜ｔ）＝ｒｓ｜ｒｔ

（ｓ｜ｔ）ｒ＝ｓｒ｜ｔｒ
连接对｜是可分配的

εｒ＝ｒ

ｒε＝ｒ
ε是连接的恒等元素

ｒ＊ ＝（ｒ｜ε）＊ ＊和ε之间的关系

ｒ＊ ＊＝ｒ＊ ＊是幂等的

２．２．３　正规定义

可以对正规式命名，并用这些名字来引用相应的正规式，以求得表示上的简洁。这些名

字也可以像符号一样，出现在正规式中。

如果 Σ是基本符号的字母表，那么正规定义是形式为

　　ｄ１→ｒ１

　　ｄ２→ｒ２

　　…

　　ｄｎ→ｒｎ

的定义序列，各个ｄｉ的名字都不同，每个ｒｉ都是Σ∪｛ｄ１，ｄ２，⋯，ｄｉ－１｝上的正规式。

由于每个ｒｉ只能含Σ上的符号和前面定义的名字，因而不会出现递归定义的情况。把这些

名字用它们所表示的正规式来代替，就可以为任何ｒｉ构造Σ上的正规式。

为了区别名字和符号，本书在正规定义中用黑体字表示名字。

例２．４　Ｐａｓｃａｌ语言的标识符集合含所有以字母开头的字母数字串，下面是这个集合的

正规定义。

　　ｌｅｔｔｅｒ→Ａ｜Ｂ｜⋯｜Ｚ｜ａ｜ｂ｜⋯｜ｚ

　　ｄｉｇｉｔ→０｜１｜⋯｜９

　　ｉｄ→ｌｅｔｔｅｒ（ｌｅｔｔｅｒ｜ｄｉｇｉｔ）＊

例２．５　Ｐａｓｃａｌ的无符号数是１９４６，１１．２８，６３．６Ｅ８和１．９９９Ｅ－６这样的串，下面是这样

的串集的正规定义。

　　ｄｉｇｉｔ→０｜１｜⋯｜９
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　　ｄｉｇｉｔｓ→ｄｉｇｉｔｄｉｇｉｔ＊

　　ｏｐｔｉｏｎａｌ ｆｒａｃｔｉｏｎ→．ｄｉｇｉｔｓ｜ε

　　ｏｐｔｉｏｎａｌ ｅｘｐｏｎｅｎｔ→（Ｅ（＋｜－｜ε）ｄｉｇｉｔｓ）｜ε

　　ｎｕｍ→ｄｉｇｉｔｓｏｐｔｉｏｎａｌ ｆｒａｃｔｉｏｎｏｐｔｉｏｎａｌ ｅｘｐｏｎｅｎｔ

从这个定义可以知道，无符号数由整数部分、小数部分和指数部分三部分组成，其中小

数部分和指数部分都是可能出现或可能不出现的。指数部分如果出现的话，是Ｅ及可能有

的＋或－号，再跟上一个或多个数字。注意小数点后面至少有一个数字，所以ｎｕｍ能匹配

２．０，但不能匹配２．。

在正规式中，某些结构频繁出现，为方便起见，用缩写表示它们。

（１）一个或多个实例　一元后缀算符“＋”的意思是“一个或多个实例”，即正规式ａ
＋
表

示一个或多个ａ的所有串的集合。算符＋和算符＊有同样的优先级和结合性。代数恒等

式ｒ＊＝ｒ＋｜ε和ｒ
＋＝ｒｒ＊表达了这两个算符之间的关系。

（２）零个或一个实例　一元后缀算符？的意思是“零个或一个实例”，ｒ？是ｒ｜ε的缩写。

如果ｒ是正规式，那么（ｒ）？是表示语言Ｌ（ｒ）∪｛ε｝的正规式。使用这两种缩写，可以用

　　ｎｕｍ→ｄｉｇｉｔ
＋
（．ｄｉｇｉｔ

＋
）？（Ｅ（＋｜－）？ｄｉｇｉｔ

＋
）？

来描述无符号数。

（３）字符组　［ａｂｃ］（其中ａ、ｂ和ｃ是字母表的符号）表示正规式ａ｜ｂ｜ｃ。缩写字符组

［ａ－ｚ］表示正规式ａ｜ｂ｜⋯｜ｚ。使用字符组，可以用正规式

　　［Ａ－Ｚａ－ｚ］［Ａ－Ｚａ－ｚ０－９］＊

描述标识符。

２．２．４　状态转换图

本书以下面正规定义描述的语言为例，讨论怎样识别记号。

例２．６　考虑下面的正规定义：

　　ｗｈｉｌｅ→ｗｈｉｌｅ

ｄｏ→ｄｏ

ｒｅｌｏｐ→＜｜＜＝｜＝｜＜ ＞｜＞｜＞＝

ｉｄ→ｌｅｔｔｅｒ（ｌｅｔｔｅｒ｜ｄｉｇｉｔ）＊

ｎｕｍ→ｄｉｇｉｔ＋（．ｄｉｇｉｔ＋）？（Ｅ（＋｜－）？ｄｉｇｉｔ＋）？

其中ｌｅｔｔｅｒ和ｄｉｇｉｔ同前面所定义的一样。这是ｗｈｉｌｅ语句中可能出现的部分记号的描述。

词法分析器将识别保留字ｗｈｉｌｅ和ｄｏ，还有关系算符、标识符和数。假定词法单元之间必要

时由空格（或制表符、换行符）分开，词法分析器通过把剩余输入的前缀和下面的正规定义

ｗｓ相比较来完成忽略词法单元之间的空格。
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　　ｄｅｌｉｍ→ｂｌａｎｋ｜ｔａｂ｜ｎｅｗｌｉｎｅ

　　ｗｓ→ｄｅｌｉｍ＋

如果剩余输入的前缀能由ｗｓ匹配，词法分析器不返回记号给分析器，它继续去寻找空

格后面的记号，然后返回到分析器。

词法分析器输出的是（记号、属性）二元组序列，用表２．４给出各正规式描述的记号名称

及各记号可能有的属性值。注意，正规式ｗｓ没有对应的记号，另外，关系算符的属性值由符

号常量ＬＴ、ＬＥ、ＥＱ、ＮＥ、ＧＴ和ＧＥ给出。 �

用状态转换图（简称转换图）作为构造词法分析器的第一步。状态转换图描绘语法分析

器为得到下一个记号而调用词法分析器时，词法分析器所做的动作。

表２．４　正规式、记号和属性

正规式 记号 属性值

ｗｓ — —

ｗｈｉｌｅ ｗｈｉｌｅ —

ｄｏ ｄｏ —

ｉｄ ｉｄ 符号表条目的指针

ｎｕｍ ｎｕｍ 数表条目的指针

ｒｅｌｏｐ ｒｅｌｏｐ ＬＴ，ＬＥ，ＥＱ，ＮＥ，ＧＴ，ＧＥ

图２．２是识别记号ｒｅｌｏｐ的转换图，可以用这张图来解释有关转换图的概念。转换图上

的圆圈叫做状态，状态由箭头连接，称为边，边上有指示输入字符的标记，标记通常是一个字

符。若离开状态ｓ的某个边上有标记ｏｔｈｅｒ，则它表示离开ｓ的其他边所指示的字符以外的

任意字符。这一节的转换图是确定的，即没有任何字符能够和离开一个状态的两条边上的

标记都匹配。这个条件在后面会放宽。

有一个状态标记为开始状态，这是状态转换图的初启状态，开始识别记号时，控制进入

开始状态。控制进入某个状态时，读输入串的下一个字符，如果离开这个状态的一条边上的

标记和该输入字符匹配，控制就进入由这条边指向的状态，否则识别过程失败。某些状态有

两个圆圈，它们是接受状态，控制进入这样的状态表示识别了一个记号。接受状态可以有动

作，控制到达接受状态时执行它的动作。

对于图２．２的状态转换图，如果输入串是“＜＝⋯”，那么控制从开始状态０到达接受状

态２，读出词法单元＜＝，执行动作ｒｅｔｕｒｎ（ｒｅｌｏｐ，ＬＥ）。

注意，如果到达接受状态４，意味着＜和另一个字符已被读过，由于这第二个字符不是

关系算符＜的一部分，因此必须把输入串上指示下一个字符的指针回移一个字符。用＊表

·８１· 第２章　词 法 分 析



示输入指针必须回移的状态。

图２．２　关系算符的转换图

例２．７　图２．３是识别标识符的转换图，其中边上的标记ｌｅｔｔｅｒ和ｄｉｇｉｔ分别指字母集和

数字集。边上的标记是一个字符集时，若输入字符是该字符集的成员，则称该标记和这个字

符匹配。也可以用该转换图来识别保留字，因为保留字是特殊的标识符。当然，到达接受状

态时，需要执行某段代码，以决定到达接受状态的词法单元是保留字还是标识符。

把保留字从标识符中分离出来的简单办法是建立一张保留字表。在扫描任何字符之

前，把构成保留字的串ｗｈｉｌｅ和ｄｏ等都置入该表，把它们对应的记号也加入该表，以便识别

这些串时返回。图２．３中接受状态旁边的返回语句使用ｉｎｓｔａｌｌ ｉｄ（）来获得要返回的记号

和属性。过程ｉｎｓｔａｌｌ ｉｄ（）首先查看保留字表，如果当前词法单元构成保留字，则返回相应

的记号；否则该词法单元是标识符，该过程再查标识符表，如果在表中发现该词法单元则返

回相应的条目指针，如果没有找到，则把该词法单元填入标识符表，并返回新建条目的指针。

（很多编译器在语法分析阶段才将标识符填入标识符表，这时ｉｄ的属性是它的拼写。）

如果要识别的保留字有所变化，无需修改转换图，只需给保留字表重新置初值。 �

为保留字单独构造转换图是可能的。对典型的程序设计语言，这么做会使词法分析器

的状态数多达几百个。而用上面的方法，不到１００个状态可能就够了。

图２．３　标识符和保留字的转换图

例２．８　下面根据正规定义

　　ｎｕｍ→ｄｉｇｉｔ＋（．ｄｉｇｉｔ＋）？（Ｅ（＋｜－）？ｄｉｇｉｔ＋）？
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为Ｐａｓｃａｌ无符号数构造识别器。注意，这个定义中，小数部分（．ｄｉｇｉｔ＋）和指数部分（Ｅ（＋｜

－）？ｄｉｇｉｔ＋）是可选的。图２．４是它的状态转换图。

图２．４　Ｐａｓｃａｌ无符号数转换图

到达接受状态的动作是调用过程ｉｎｓｔａｌｌ ｎｕｍ（），它把词法单元置入数表，并返回建立

的条目指针。词法分析器返回记号ｎｕｍ和作为属性值的这个指针。 �

把图２．２、图２．３和图２．４的三个开始状态０、９和１２合并成一个开始状态，就可以把这

三个转换图合并成一个转换图。

剩下的问题是空白。代表空白的ｗｓ的处理和上面讨论的代表各种记号的正规式的处

理有所不同，因为在输入串中发现空白时，并没有任何东西返回给语法分析器。识别ｗｓ的

转换图如图２．５所示。把这个转换图和其他几个转换图合并成一个转换图后，到达接受状

态２２的动作就是回到开始状态，识别下一个记号。

图２．５　ｗｓ的转换图

从正规式构造了转换图后，基于这样直观的转换图，编写识别这些正规式描述的记号

的程序就不是件困难的事情了。当然，直接编写词法分析器并非一定要基于转换图概念，本

节介绍转换图是为了便于大家接受有限自动机的概念。

２．３　有限自动机

语言的识别器是一个程序，它取串ｘ作为输入，当ｘ是语言的句子时，它回答“是”，否

则回答“不是”。可以通过构造称为有限自动机的更一般的转换图，把正规式翻译成识别器。

有限自动机分成确定的和不确定的两种情况。“不确定”的含义是，存在这样的状态，对
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于某个输入符号，它存在不止一种转换。

确定的和不确定的有限自动机都正好能识别正规集，也就是它们能识别的语言正好是

正规式所能表达的语言。但是，它们之间存在着时空权衡问题：从确定的有限自动机得到的

识别器，比从等价的不确定的有限自动机得到的识别器要快得多；但是，确定的有限自动机

可能比等价的不确定的有限自动机占用更多的空间。由于把正规式变成不确定的自动机更

直接一些，因此首先讨论这一类自动机。

本节和下一节的基本例子是正规式（ａ｜ｂ）
＊
ａｂ表示的语言。类似的语言在实际中也出

现，例如，表示所有以．ｏ结尾的文件名的正规式是（．｜ｏ｜ｃ）
＊
．ｏ的形式，其中ｃ代表除．和ｏ

以外的任何字符。另一个例子是，Ｃ语言的注释是以／＊开始和以＊／结束的任意字符串，但

它的任何前缀（本身除外）不以＊／结尾。

２．３．１　不确定的有限自动机

不确定的有限自动机（简称ＮＦＡ）是一个数学模型，它包括：

（１）一个有限的状态集合 Ｓ；

（２）一个输入符号的集合 Σ（输入符号字母表）；

（３）一个转换函数 ｍｏｖｅ：Ｓ×（Σ∪｛ε｝）→Ｐ（Ｓ）（Ｓ的幂集），它把状态和符号（可以是

ε）两元组映射到状态的集合；

（４）状态ｓ０ 是惟一的开始状态；

（５）状态集合 Ｆ是接受（或终止）状态集合，并且 ＦA Ｓ。

ＮＦＡ可以用带标记的有向图表示，叫做状态转换图，结点表示状态，有标记的边代表转

换函数。这种转换图和上一节所讲的略有区别，在这里，同样的符号可以标记出自一个状态

的多条边。另外，边可以由输入符号标记，也可以由特殊符号ε标记。

可以识别语言（ａ｜ｂ）＊ａｂ的ＮＦＡ的转换图如图２．６所示。这个ＮＦＡ的状态集合是｛０，

１，２｝，输入符号表是｛ａ，ｂ｝，状态０是开始状态，接受状态２用双圈表示。

图２．６　识别（ａ｜ｂ）＊ａｂ的ＮＦＡ

描述ＮＦＡ时，可以用这种转换图表示；而在计算机上，ＮＦＡ可以用不同的方法实现。最

简单的办法是用转换表，每个状态一行，每个输入符号和ε（如果需要的话）各占一列，表的

第ｉ行中符号ａ的条目是一个状态集合（说得更实际一些，是状态集合的指针），这是ＮＦＡ
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在输入为 ａ时，状态ｉ所能到达的状态集合。表２．５是对应图２．６的ＮＦＡ的转换表。

表２．５　图２．６的ＮＦＡ的转换表

状态
输入符号

ａ ｂ

０ ｛０，１｝ ｛０｝

１ � ｛２｝

２ � �

转换表的优点是可以快速访问给定状态和字符的状态集。它的缺点是，当输入字母表

较大，并且大多数转换是空集时，占用了大量空间。显然，很容易把有限自动机的一种实现

转变成另一种实现。

ＮＦＡ接受输入串 ｘ，当且仅当转换图中存在从开始状态到某个接受状态的路径，该路径

各边上的标记拼成ｘ。图２．６的ＮＦＡ接受输入串ａｂ，ａａｂ，ｂａｂ，ａａａｂ，⋯。例如，从状态０开

始，沿着标记为ａ的边再到状态０，然后沿着标记分别为ａ和ｂ的边先后到达状态１和２构

成的路径，接受ａａｂ。对一个输入，可能有多条路径可以到达接受状态。

由ＮＦＡ定义的语言是它接受的输入串集合，不难看出图２．６的ＮＦＡ识别（也称接受）（ａ

｜ｂ）＊ａｂ。

例２．９　图２．７是识别ａａ＊｜ｂｂ＊的ＮＦＡ，串ａａａ由通过０，１，２，２和２的路径来接受，相

应边上的标记分别是ε，ａ，ａ和ａ，它们拼成ａａａ，ε在拼接中“消失”。 �

图２．７　识别ａａ
＊
｜ｂｂ
＊
的ＮＦＡ

２．３．２　确定的有限自动机

确定的有限自动机（简称ＤＦＡ）是不确定的有限自动机的特殊情况。其中：

（１）任何状态都没有ε转换，即没有任何状态可以不进行输入符号的匹配就直接进入

下一个状态；

（２）对任何状态ｓ和任何输入符号ａ，最多只有一条标记为ａ的边离开ｓ，即转换函数
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ｍｏｖｅ：Ｓ×Σ→Ｓ可以是一个部分函数。

确定的有限自动机从任何状态出发，对于任何输入符号，最多只有一个转换。如果用转

换表表示ＤＦＡ的转换函数，那么表中的每个栏目最多只有一个状态。结果是，很容易确定

ＤＦＡ是否接受某输入串，因为从开始状态起，最多只有一条到达某个终态的路径可由这个串

标记。下面的算法表明怎样模拟ＤＦＡ的行为。

算法２．１　模拟ＤＦＡ。

输入　输入串ｘ，由文件结束符ｅｏｆ结尾。一个ＤＦＡＤ，其开始状态是ｓ０，其接受状态

集合是 Ｆ。

输出　如果 Ｄ接受ｘ，则回答“ｙｅｓ”，否则回答“ｎｏ”。

方法　把图２．８的算法施加于输入串ｘ。函数 ｍｏｖｅ（ｓ，ｃ）给出一个状态，它是面临输

入符号ｃ，状态ｓ的转换。函数ｎｅｘｔｃｈａｒ（）返回输入串ｘ中的下一个字符。 �

ｓ：＝ｓ０；

ｃ：＝ ｎｅｘｔｃｈａｒ（）；

ｗｈｉｌｅｃ≠ｅｏｆｄｏ

　　ｓ：＝ ｍｏｖｅ（ｓ，ｃ）；

　　ｃ：＝ ｎｅｘｔｃｈａｒ（）

ｅｎｄ；

ｉｆｓ属于Ｆｔｈｅｎ

　　ｒｅｔｕｒｎ��ｙｅｓ��

ｅｌｓｅｒｅｔｕｒｎ��ｎｏ��；

图２．８　模拟ＤＦＡ

例２．１０　图２．９的转换图表示一个ＤＦＡ，它和图２．６的ＮＦＡ识别同样的语言（ａ｜ｂ）＊

ａｂ。用这个ＤＦＡ和输入串 ａｂａｂ，算法２．１沿着状态０，１，２，１和２移动，并返回“ｙｅｓ”。 �

图２．９　识别（ａ｜ｂ）＊ａｂ的ＤＦＡ

２．３．３　ＮＦＡ到ＤＦＡ的变换

图２．６的ＮＦＡ在状态０，面对输入ａ时有两个转换，它可以进入状态０或１。类似地，图
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２．７的ＮＦＡ在状态０，不接受任何输入（即面对ε）也有两个转换。有些场合，还会出现既可

以根据ε也可以根据一个实际输入符号进行转换的情况，这同样也会引起二义。这种转换

函数多值的情况，使得很难用计算机程序模拟ＮＦＡ。“接受”的定义仅仅是说必须存在从开

始状态到某个接受状态的一条路径，该路径的标记正好拼成输入串。这样，在找到一条接受

路径或确定没有这样的路径前，可能不得不同时考虑所有这些路径。

现在给出一个算法，它从ＮＦＡ构造识别同样语言的ＤＦＡ。这个算法通常称为子集构造

法，它对于计算机程序模拟ＮＦＡ来说也是有用的，一个和它密切相关的算法是下一章构造

ＬＲ分析器的基础。

首先概述子集构造法的思想。在ＮＦＡ的转换表里，每个条目是一个状态集；在ＤＦＡ的

转换表中，每个条目只有一个状态。从ＮＦＡ构造等价的ＤＦＡ的一般思想是让新构造的ＤＦＡ

的每个状态代表ＮＦＡ的一个状态集，这个ＤＦＡ用它的状态去记住该ＮＦＡ在读输入符号后

能到达的所有状态。也就是说，在读了输入ａ１ａ２⋯ａｎ后，这个ＤＦＡ到达一个代表该ＮＦＡ状

态子集Ｔ的状态，这个子集Ｔ就是从该ＮＦＡ的开始状态沿着那些标有ａ１ａ２⋯ａｎ 的路径能

到达的所有状态的集合。这样，这个ＤＦＡ的状态数和该ＮＦＡ的状态数是成指数变化的，但

是实际上，这种最坏的情况很少发生。

算法２．２　从ＮＦＡ构造ＤＦＡ（子集构造法）。

输入　一个ＮＦＡＮ。

输出　一个接受同样语言的ＤＦＡＤ。

方法　为 Ｄ构造转换表Ｄｔｒａｎ，表中的每个状态是Ｎ的状态集合，Ｄ“并行”地模拟Ｎ面

对输入串的所有可能的移动。

用表２．６的运算来计算ＮＦＡ状态集的变化（ｓ代表ＮＦＡ的状态，Ｔ代表ＮＦＡ的状态

集）。

在读第一个输入符号前，Ｎ可以处于集合ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（ｓ０）的任何状态，其中ｓ０ 是 Ｎ的开

始状态。假定集合Ｔ是从ｓ０出发，面临某个输入串所能到达的状态集合，令ａ是下一个输

入符号，那么看见 ａ时，Ｎ可以移动到集合ｍｏｖｅ（Ｔ，ａ）中的任何状态。由于允许ε转换，看

见ａ后，Ｎ可以处于ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（ｍｏｖｅ（Ｔ，ａ））中的任何状态。

表２．６　对ＮＦＡ状态的运算

运算 描述

ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（ｓ） 从ＮＦＡ的状态ｓ出发，只用ε转换能到达的ＮＦＡ状态集合

ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｔ） ＮＦＡ的状态集合｛ｓ｜ｓ∈ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（ｔ）＆ｔ∈Ｔ｝

ｍｏｖｅ（Ｔ，ａ） ＮＦＡ的状态集合｛ｓ｜ｓ＝ｍｏｖｅ（ｔ，ａ）＆ｔ∈Ｔ｝
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按图２．１０所示的算法构造Ｄ的状态集合Ｄｓｔａｔｅｓ和转换表Ｄｔｒａｎ。Ｄ的每个状态对应于

ＮＦＡ的一个状态集合，它是 Ｎ读了某个符号串后所能到达的全部状态，包括ε转换后的所

有状态。Ｄ的开始状态是ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（ｓ０）。如果 Ｄ的状态是至少含Ｎ的一个接受状态的状

态集，那么它是 Ｄ的一个接受状态。

初始，ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（ｓ０）是 Ｄｓｔａｔｅｓ仅有的状态，并且尚未标记；

ｗｈｉｌｅＤｓｔａｔｅｓ有尚未标记的状态Ｔｄｏｂｅｇｉｎ

　　标记 Ｔ；

　　ｆｏｒ每个输入符号 ａｄｏｂｅｇｉｎ

　　　　Ｕ：＝ ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（ｍｏｖｅ（Ｔ，ａ））；

　　　　ｉｆＵ不在Ｄｓｔａｔｅｓ中ｔｈｅｎ

　　　　　　把 Ｕ作为尚未标记的状态加入 Ｄｓｔａｔｅｓ；

　　　　Ｄｔｒａｎ［Ｔ，ａ］：＝ Ｕ

　　ｅｎｄ

ｅｎｄ

图２．１０　子集构造法

ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｔ）的计算是从给定的结点集合出发，在图上搜索可达结点的典型过程。Ｔ

看成结点集合，图只包含ＮＦＡ的含ε标记的边。计算ε－ｃｌｏｓｕｒｅ的简单算法是用栈来保存

那些边还没有完成ε转换检查的状态。图２．１１描述了这样的过程。

把 Ｔ的所有状态压入栈；

ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｔ）的初值置为 Ｔ；

ｗｈｉｌｅ栈非空ｄｏｂｅｇｉｎ

　　把栈顶元素ｔ弹出栈；

　　ｆｏｒ每个状态 ｕ（条件是从ｔ到ｕ的边上的标记为ε）ｄｏ

　　　　ｉｆｕ不在ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｔ）中ｄｏｂｅｇｉｎ

　　　　　　把ｕ加入ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｔ）；

　　　　　　把ｕ压入栈

　　　　ｅｎｄ

ｅｎｄ

图２．１１　ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｔ）的计算

例２．１１　图２．１２是接受语言（ａ｜ｂ）
＊
ａｂ的另一个ＮＦＡＮ，之所以用它做例子，是因为

下一节“机械地构造ＮＦＡ”算法也是以此为例。把算法２．２运用到 Ｎ，其等价的ＤＦＡ的开始

状态是ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（０），它是Ａ＝｛０，１，２，４，７｝，因为它们正好是从状态０出发，经过标记都
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是ε的路径所能到达的所有状态。由于路径可以没有边，所以０也是经这样的路径从０能

到达的状态。

图２．１２　识别（ａ｜ｂ）
＊
（ａｂ）的ＮＦＡ

这里的输入字母表是｛ａ，ｂ｝。根据图２．１０的算法，首先标记 Ａ，然后计算

　　ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（ｍｏｖｅ（Ａ，ａ））

由于在Ａ＝｛０，１，２，４，７｝中，只有２和７有ａ转换，分别到３和８，因此 ｍｏｖｅ（Ａ，ａ）＝｛３，

８｝。所以

　　ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（ｍｏｖｅ（Ａ，ａ））＝ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（｛３，８｝）＝｛１，２，３，４，６，７，８｝

后一步的结果是因为ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（３）＝｛１，２，３，４，６，７｝并且ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（８）＝｛８｝。我们称这

个集合为 Ｂ，于是，Ｄｔｒａｎ［Ａ，ａ］＝Ｂ。

在Ａ中，只有状态４含ｂ转换到５，所以该ＤＦＡ状态 Ａ的ｂ转换到达

　　ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（ｍｏｖｅ（Ａ，ｂ））＝ε－ｃｌｏｓｕｒｅ（｛５｝）＝｛１，２，４，５，６，７｝

令该集合为 Ｃ，于是，Ｄｔｒａｎ［Ａ，ｂ］＝Ｃ。

用新的没有标记的集合 Ｂ和Ｃ继续这个过程，最终会达到这样一点：所有的集合（即

ＤＦＡ的所有状态）都已标记。因为１０个状态的集合的不同子集只有２
１０
个，一个集合一旦标

记就永远是标记的，所以终止是肯定的。对本例，实际构造出的４个不同状态集合是：

　　Ａ＝｛０，１，２，４，７｝

　　Ｂ＝｛１，２，３，４，６，７，８｝

　　Ｃ＝｛１，２，４，５，６，７｝

　　Ｄ＝｛１，２，４，５，６，７，９｝

状态Ａ是开始状态，状态 Ｄ是仅有的接受状态，完整的转换表 Ｄｔｒａｎ如表２．７所示。

这个ＤＦＡ的转换图见图２．１３。必须注意，图２．９的ＤＦＡ也接受（ａ｜ｂ）＊ａｂ，并且状态少

一个。下一小节将讨论ＤＦＡ的化简问题。
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表２．７　ＮＦＡ的转换表 Ｄｔｒａｎ

状态
输入符号

ａ ｂ

Ａ Ｂ Ｃ

Ｂ Ｂ Ｄ

Ｃ Ｂ Ｃ

Ｄ Ｂ Ｃ

图２．１３　子集构造法用于图２．１２的结果

２．３．４　ＤＦＡ的化简

理论上的一个重要结论是，每一个正规集都可以由一个状态数最少的ＤＦＡ识别，这个

ＤＦＡ是惟一的（因状态名不同的同构情况除外）。本小节介绍如何把一个ＤＦＡ化简到状态

数最少，并且识别同样的语言。

我们的方法基于转换函数是全函数。如果一个ＤＦＡ的转换函数不是全函数，可以引入

一个“死状态”ｓｄ，ｓｄ对所有输入符号都转换到ｓｄ 本身，如果ｓ对符号ａ没有转换，那么加上

从ｓ到ｓｄ 的ａ转换。显然，加死状态后的ＤＦＡ和原来的ＤＦＡ等价。

对于ＤＦＡＭ，如果从状态ｓ出发，在面临输入ｗ时，最后停在某个接受状态，而从状态ｔ

出发，面临同样的输入时，它停在一个非接受状态，或者反过来，串ｗ可用来区别状态ｓ和ｔ。

如果找不到任何串来区别ｓ和ｔ，那么ｓ和ｔ是不可区别的。例如，任何接受状态和非接受

状态可用空串ε来区别。在图２．１３中，Ａ和Ｂ由输入ｂ来区别，因为对输入ｂ，Ａ走到非接

受状态Ｃ，而 Ｂ走到接受状态Ｄ。

极小化ＤＦＡ状态数的算法就是把它的状态分成一些不相交的子集，每一子集的状态都

是不可区别的，不同子集的状态都是可区别的。每个子集合并成一个状态。

最初，这个划分包括两个子集，即接受状态子集和非接受状态子集，因为它们可用空串

来区别。然后，检查每一个子集，看其中的状态是否还可区别。对于一个状态子集，比如 Ａ
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＝｛ｓ１，ｓ２，⋯，ｓｋ｝，和某个输入符号ａ，检查ｓ１，ｓ２，⋯，ｓｋ 面临ａ的转换，如果这些转换所

到的状态落入当前划分的两个或更多的状态子集中，那么 Ａ必须进一步划分，使得 Ａ的子

集的ａ转换能落入当前划分的一个状态子集中。例如，若ｓ１ 和ｓ２ 的ａ转换分别到达ｔ１ 和

ｔ２，并且ｔ１ 和ｔ２在当前划分的不同子集中，那么Ａ至少要分成两个子集，一个含ｓ１，另一个

含ｓ２。注意，如果ｔ１和ｔ２是可由某个串ｗ区别的，那么ｓ１和ｓ２一定是可由串ａｗ区别的。

重复这个对当前的划分进一步细分的过程，直到没有任何一个子集再需细分为止。当

说明为什么分在不同子集中的状态是可区别的时候，我们并没有说明最终留在一个子集中

的状态是不能由任何输入串来区别的，这个证明留给有兴趣的读者。还有另一个问题也留

给有兴趣的读者，这个问题是，从最终划分的每个子集中取一个状态，扔掉死状态和从开始

状态不可到达的状态，所构造的ＤＦＡ就是接受同样语言的状态数最少的ＤＦＡ。

算法２．３　极小化ＤＦＡ的状态数。

输入　一个ＤＦＡＭ，它的状态集合是Ｓ，输入符号集合是 Σ，转换函数是ｆ：Ｓ×Σ→Ｓ，

开始状态是ｓ０，接受状态集合是 Ｆ。

输出　一个ＤＦＡＭ′，它和 Ｍ接受同样的语言，且状态数最少。

方法　（１）构造状态集合的初始划分 Π：分成两个子集，接受状态子集Ｆ和非接受状态

子集Ｓ－Ｆ。

（２）应用下面的过程对 Π构造新的划分Πｎｅｗ

　　ｆｏｒΠ中的每个子集Ｇｄｏｂｅｇｉｎ

　　　　把 Ｇ划分成若干子集，Ｇ的两个状态ｓ和ｔ在同一子集中，当且仅当对任意输

入符号ａ，ｓ和ｔ的ａ转换是到Π的同一子集中。

　　　　在 Πｎｅｗ中，用Ｇ的划分代替Ｇ。

　　ｅｎｄ

（３）如果 Πｎｅｗ＝Π，则让 Πｆｉｎａｌ：＝Π，再执行步骤（４），否则，令 Π＝Πｎｅｗ，转（２）。

（４）在 Πｆｉｎａｌ的每个状态子集中选一个状态代表它，这些代表就是最简ＤＦＡ Ｍ′的状态。

如果ｓ是这样的一个代表，在ＤＦＡＭ中，若ｓ的ａ转换到ｔ，并且ｔ所在子集的代表是ｒ（ｒ可

能就是ｔ），那么，在 Ｍ′中，ｓ的ａ转换到ｒ。包含ｓ０的状态子集的代表是 Ｍ′的开始状态，Ｍ′

的接受状态是那些原先属于Ｆ集合的代表。注意，Πｆｉｎａｌ的每个子集或者仅含Ｆ中的状态，

或者不含 Ｆ中的状态。

（５）如果 Ｍ′有死状态，则去掉它。从开始状态不可及的状态也删除。从任何其他状态

到死状态的转换都成为无定义。

再次提请注意，使用这个算法时，其输入ＤＦＡ的状态转换函数必须是全函数，否则有可

能得到的新ＤＦＡ和原来的ＤＦＡ接受的不是同一个语言。前面讲的加死状态的目的就是把

转换函数变成全函数。
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例２．１２　重新考虑图２．１３代表的ＤＦＡ。初始划分Π包括两个子集：接受状态子集｛Ｄ｝

和非接受状态子集｛Ａ，Ｂ，Ｃ｝。为了构造 Πｎｅｗ，首先考虑｛Ｄ｝，因为这个子集只包含一个状

态，它不能再划分，所以在 Πｎｅｗ中仍是｛Ｄ｝。然后考虑｛Ａ，Ｂ，Ｃ｝，对于输入 ａ，这些状态都

转换到 Ｂ，但对于输入ｂ，Ａ和Ｃ都转换到状态子集｛Ａ，Ｂ，Ｃ｝的一个成员，而 Ｂ转换到Ｄ，

是另一个子集的成员。于是，在 Πｎｅｗ中，状态子集｛Ａ，Ｂ，Ｃ｝必须分成两个新子集｛Ａ，Ｃ｝

和｛Ｂ｝，Πｎｅｗ成了｛Ａ，Ｃ｝、｛Ｂ｝和｛Ｄ｝。

再次扫描，只有｛Ａ，Ｃ｝有划分的可能。但是对于输入ａ和ｂ。它们都是分别转换到 Ｂ

和Ｃ，因而不必再划分。即这遍扫描后，Πｎｅｗ＝Π。所以，Πｆｉｎａｌ是｛Ａ，Ｃ｝、｛Ｂ｝和｛Ｄ｝。

如要选择Ａ作为｛Ａ，Ｃ｝的代表，选择 Ｂ和Ｄ作为其他单状态子集的代表，可以得到最

简自动机。它的转换表如表２．８所示，状态 Ａ是开始状态，状态 Ｄ是惟一的接受状态。

表２．８　最简ＤＦＡ的转换表

状态
输入符号

ａ ｂ

Ａ Ｂ Ａ

Ｂ Ｂ Ｄ

Ｄ Ｂ Ａ

例如，在这最简的自动机中，Ｄ的ｂ转换到Ａ，因为在原来的自动机中，Ｄ的ｂ转换到Ｃ，

并且Ａ是Ｃ所在子集的代表。类似的变化也发生在状态 Ａ面临输入ｂ时。其余的都是从

图２．１３中复制过来。该图没有死状态，并且所有的状态都是从开始状态Ａ可到达的。 �

２．４　从正规式到有限自动机

有很多办法可以从正规式建立识别器，每种办法都有它的长处和短处。本书介绍的是

从正规式构造ＮＦＡ，然后用上节的子集构造法把ＮＦＡ变成ＤＦＡ，并把它化简。本节将给出

从正规式构造ＮＦＡ的算法。

该算法有很多变种，这里提出一种容易实现的简单版本。该算法是语法制导的，它用正

规式语法结构来制导构造过程。首先构造识别ε和字母表中一个符号的自动机，然后构造

识别主算符为选择、连接或闭包的正规式的自动机。例如，对于正规式ｒ｜ｓ，从ｒ和ｓ的ＮＦＡ

中归纳构造出它的ＮＦＡ。

在构造过程中，每步最多引入两个新的状态，所以为正规式构造的最终ＮＦＡ，状态数最
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多是正规式中符号和算符总数的两倍。

算法２．４　从正规式构造ＮＦＡ。

输入　字母表 Σ上的正规式ｒ。

输出　接受Ｌ（ｒ）的ＮＦＡＮ。

方法　首先分析ｒ，把它分解成子表达式，然后使用下面的规则（１）和（２），为ｒ中的每

个基本符号（ε或字母表符号）构造ＮＦＡ。基本符号对应正规式定义的（１）和（２）两部分。要

注意，如果符号ａ在ｒ中出现多次，那么要为它的每次出现构造ＮＦＡ。

然后，根据正规式ｒ的语法结构，用下面的规则（３）归纳地组合这些ＮＦＡ，直到获得整个

正规式的ＮＦＡ为止。在构造过程中所产生的中间ＮＦＡ有一些重要的性质：只有一个终态，

没有边进入开始状态，也没有边离开终态。

（１）对于ε，构造如图２．１４所示的ＮＦＡ，其中ｉ是开始状态，ｆ是接受状态。很明显，这

个ＮＦＡ识别｛ε｝。

（２）对Σ中的每个符号ａ，构造如图２．１５所示的ＮＦＡ。同样，ｉ是开始状态，ｆ是接受状

态。这个ＮＦＡ识别｛ａ｝。

图２．１４　识别正规式ε的ＮＦＡ 图２．１５　识别正规式 ａ的ＮＦＡ

　　（３）如果 Ｎ（ｓ）和 Ｎ（ｔ）分别是正规式ｓ和ｔ的ＮＦＡ，则：

（ａ）对于正规式ｓ｜ｔ，构造合成的ＮＦＡＮ（ｓ｜ｔ），结果如图２．１６所示。这里ｉ是新的开

始状态，ｆ是新的接受状态。从ｉ到Ｎ（ｓ）和 Ｎ（ｔ）的开始状态有ε转换，从 Ｎ（ｓ）和 Ｎ（ｔ）的

接受状态到ｆ也有ε转换。Ｎ（ｓ）和 Ｎ（ｔ）的开始和接受状态不是 Ｎ（ｓ｜ｔ）的开始和接受状

态。这样，从ｉ到ｆ的任何路径必须排他地通过Ｎ（ｓ）或 Ｎ（ｔ）。这个合成的ＮＦＡ识别 Ｌ（ｓ）

∪Ｌ（ｔ）。

图２．１６　识别正规式ｓ｜ｔ的ＮＦＡ
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（ｂ）对于正规式ｓｔ。构造合成的ＮＦＡＮ（ｓｔ），结果如图２．１７所示。Ｎ（ｓ）的开始状态成

为合成后的ＮＦＡ的开始状态，Ｎ（ｔ）的接受状态成为合成后的ＮＦＡ的接受状态，Ｎ（ｓ）的接

受状态和 Ｎ（ｔ）的开始状态合并，也就是Ｎ（ｔ）开始状态的所有转换成为Ｎ（ｓ）的接受状态的

转换。合并后的这个状态不作为合成后的ＮＦＡ的接受状态或开始状态。从ｉ到ｆ的路径必

须首先经过 Ｎ（ｓ），然后经过 Ｎ（ｔ），所以这种路径上的标记拼成Ｌ（ｓ）Ｌ（ｔ）的串。因为没有

边进入 Ｎ（ｔ）的开始状态或离开 Ｎ（ｓ）的接受状态，所以在ｉ到ｆ的路径中不存在Ｎ（ｔ）回到

Ｎ（ｓ）的现象，故合成的ＮＦＡ识别Ｌ（ｓ）Ｌ（ｔ）。

（ｃ）对于正规式ｓ
＊
，构造合成的ＮＦＡＮ（ｓ

＊
），结果如图２．１８所示。同样，ｉ和ｆ分别是

新的开始状态和接受状态。在这个合成的ＮＦＡ中，可以沿着 ε边直接从ｉ到ｆ，这代表ε属

于（Ｌ（ｓ））＊，也可以从ｉ经过Ｎ（ｓ）一次或多次。显然，这个ＮＦＡ识别（Ｌ（ｓ））＊。

图２．１７　识别正规式ｓｔ的ＮＦＡ 图２．１８　识别正规式ｓ＊ 的ＮＦＡ

　　（ｄ）对于括起来的正规式（ｓ），使用 Ｎ（ｓ）本身作为它的ＮＦＡ。

对于每次构造的新状态都赋予不同的名字。这样，所有的状态都有不同的名字。 �

可以检验，算法２．４构造的每一步都产生识别对应语言的ＮＦＡ。此外，产生的ＮＦＡ有下

列性质：

（１）Ｎ（ｒ）的状态数最多是ｒ中符号和算符总数的两倍。因为构造的每一步最多引入

两个新的状态。

（２）Ｎ（ｒ）只有一个接受状态，接受状态没有向外的转换。

（３）Ｎ（ｒ）的每个状态有一个用 Σ的符号标记的指向其他结点的转换，或者最多两个指

向其他结点的ε转换。

例２．１３　用算法２．４构造正规式ｒ＝（ａ｜ｂ）＊ａｂ的ＮＦＡＮ（ｒ）。图２．１９是ｒ的分析树。

对于成分ｒ１和ｒ２，构造它们的ＮＦＡ，再用选择规则组合 Ｎ（ｒ１）和 Ｎ（ｒ２），得到ｒ３＝ｒ１｜ｒ２ 的

ＮＦＡ。（ｒ３）的ＮＦＡ和ｒ３ 的一样，再构造（ｒ３）
＊
的ＮＦＡ。这样依次下去，最后得到ｒ＝（ａ｜ｂ）

＊

ａｂ的ＮＦＡ如图２．２０所示，它和图２．１２一致。

从手工构造ＮＦＡ的角度看，算法２．４的缺点是引入了大量的ε转换，使得后面手工将

ＮＦＡ确定化时，容易因疏忽而出错。因此在手工构造ＮＦＡ时，应避免引入ε转换，例如图

２．６识别（ａ｜ｂ）＊ａｂ的ＮＦＡ就比图２．２０的要简单得多。
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图２．１９　（ａ｜ｂ）＊ａｂ的分解

图２．２０　识别（ａ｜ｂ）＊ａｂ的ＮＦＡ

２．５　词法分析器的生成器

本节描述一个特殊的工具———Ｌｅｘ，它从基于正规式的描述来构造词法分析器，并且已

广泛用于描述各种语言的词法分析器。这个工具也称为Ｌｅｘ编译器，它的输入是用Ｌｅｘ语

言编写的。讨论这个工具将使我们知道，基于正规式的模式说明是怎么和要求词法分析器

完成的动作（例如，在符号表中增加新条目）组织在一起，从而形成词法分析器的规范。即使

没有可用的Ｌｅｘ编译器，这样的规范也还是有用的，因为可以按２．２节的转换图技术手工地

构造出词法分析器。

Ｌｅｘ通常按图２．２１描绘的方式使用。首先，词法分析器的说明是用Ｌｅｘ语言建立于程

序ｌｅｘ．１中，然后ｌｅｘ．１通过Ｌｅｘ编译器，产生Ｃ语言程序ｌｅｘ．ｙｙ．ｃ。程序ｌｅｘ．ｙｙ．ｃ包括从

ｌｅｘ．１的正规式构造出的转换图（用表格形式表示）和使用这张转换图识别词法单元的标准

子程序。在ｌｅｘ．１中，和正规式相关联的动作是用Ｃ语言的代码表示的，它们被直接搬入

ｌｅｘ．ｙｙ．ｃ。最后，ｌｅｘ．ｙｙ．ｃ被编译成目标程序ａ．ｏｕｔ，它就是把输入串变成记号序列的词法分
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析器。

图２．２１　用Ｌｅｘ建立词法分析器

Ｌｅｘ程序包括三个部分：

　　 声明

　　％％

　　翻译规则

　　％％

　　辅助过程

声明部分包括变量声明、常量定义和正规定义。正规定义和２．２节中的方式类似，用于

翻译规则中作为正规式。

Ｌｅｘ程序的翻译规则是形如

　　ｐ１　　　｛动作１｝

　　ｐ２ ｛动作２｝

　　… …

　　ｐｎ ｛动作 ｎ｝

的语句。这里每个ｐｉ是正规式，每个动作ｉ是描述模式ｐｉ匹配词法单元时词法分析器应执

行的程序段。在Ｌｅｘ中，动作用Ｃ语言写，但是，一般来说它们可以用任何实现语言编写。

第三部分包括了动作所需要的辅助过程，这些过程也可以分别编译，然后在连接时装配

在一起。

由Ｌｅｘ建立的词法分析器和语法分析器联系的方式是：词法分析器被语法分析器激活

时，开始逐个字符地读它的剩余输入，直到它在剩余输入中发现能和正规式ｐｉ匹配的最长

前缀为止。然后执行动作ｉ。典型地，动作ｉ将把控制返回语法分析器。如果不是这样，词

法分析器就继续寻找下面的词法单元，直到有一个动作引起控制回到语法分析器为止。这

种重复地搜索词法单元，直到显式地返回的方式，允许词法分析器方便地处理空白和注解。

词法分析器仅返回一个值（记号）给语法分析器，记号的属性值通过全程变量ｙｙｌｖａｌ传递。
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例２．１４　图２．２２是识别表２．４中记号的Ｌｅｘ程序，此程序可体现出Ｌｅｘ的一些重要特征。

　　　　％｛

　　／＊ 常量ＬＴ，ＬＥ，ＥＱ，ＮＥ，ＧＴ，ＧＥ，ＷＨＩＬＥ，ＤＯ，ＩＤ，ＮＵＭＢＥＲ，ＲＥＬＯＰ的定义＊／

　％｝

　／＊ 正规定义 ＊／

　ｄｅｌｉｍ　　　　［＼ｔ＼ｎ］

　ｗｓ ｛ｄｅｌｉｍ｝＋

　ｌｅｔｔｅｒ ［Ａ－Ｚａ－ｚ］

　ｄｉｇｉｔ ［０－９］

　ｉｄ ｛ｌｅｔｔｅｒ｝（｛ｌｅｔｔｅｒ｝｜｛ｄｉｇｉｔ｝）＊

　ｎｕｍｂｅｒ ｛ｄｉｇｉｔ｝＋（＼ ．｛ｄｉｇｉｔ｝＋）？（Ｅ［＋＼－］？｛ｄｉｇｉｔ｝＋）？

　％％

　｛ｗｓ｝ ｛／＊ 没有动作，也不返回 ＊／｝

　ｗｈｉｌｅ ｛ｒｅｔｕｒｎ（ＷＨＩＬＥ）；｝

　ｄｏ ｛ｒｅｔｕｒｎ（ＤＯ）；｝

　｛ｉｄ｝ ｛ｙｙｌｖａｌ＝ｉｎｓｔａｌｌｉｄ（）；ｒｅｔｕｒｎ（ＩＤ）；｝

　｛ｎｕｍｂｅｒ｝ ｛ｙｙｌｖａｌ＝ｉｎｓｔａｌｌ ｎｕｍ（）；ｒｅｔｕｒｎ（ＮＵＭＢＥＲ）；｝

　��＜�� ｛ｙｙｌｖａｌ＝ＬＴ；ｒｅｔｕｒｎ　（ＲＥＬＯＰ）；｝

　��＜＝�� ｛ｙｙｌｖａｌ＝ＬＥ；ｒｅｔｕｒｎ（ＲＥＬＯＰ）；｝

　��＝�� ｛ｙｙｌｖａｌ＝ＥＱ；ｒｅｔｕｒｎ（ＲＥＬＯＰ）；｝

　��＜＞�� ｛ｙｙｌｖａｌ＝ＮＥ；ｒｅｔｕｒｎ（ＲＥＬＯＰ）；｝

　��＞�� ｛ｙｙｌｖａｌ＝ＧＴ；ｒｅｔｕｒｎ（ＲＥＬＯＰ）；｝

　��＞＝�� ｛ｙｙｌｖａｌ＝ＧＥ；ｒｅｔｕｒｎ（ＲＥＬＯＰ）；｝

　％％

　ｉｎｓｔａｌｌ ｉｄ（）｛

　　　／＊ 把词法单元装入符号表并返回指针。

　　　　　ｙｙｔｅｘｔ指向该词法单元的第一个字符，

　　　　　ｙｙｌｅｎｇ给出它的长度

　　　＊／

　｝

　ｉｎｓｔａｌｌ ｎｕｍ（）｛

　　　／＊ 类似上面的过程，但词法单元不是标识符而是数 ＊／

　｝

图２．２２　识别表２．４记号的Ｌｅｘ程序
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声明部分定义了一些在翻译规则中使用的常量，这些声明由特别的括号％｛和％｝包围。

出现在括号中的任何东西都被直接抄写到词法分析器ｌｅｘ．ｙｙ．ｃ中，不作为正规定义和翻译

规则的一部分。在第三部分中的辅助过程也按同样方式处理。图２．２２有两个过程ｉｎｓｔａｌｌ

ｉｄ和ｉｎｓｔａｌｌ ｎｕｍ，它们被抄入ｌｅｘ．ｙｙ．ｃ中。

声明部分还包括一些正规定义，每个定义由一个名字和该名字指示的正规式组成。例

如，第一个定义的名字是ｄｅｌｉｍ，它代表字符类［＼ｔ＼ｎ］，也就是空格、制表（＼ｔ）和换行（＼ｎ

）这三个字符中的任意一个。第二个是空白定义，由名字ｗｓ表示，空白是一个或多个分界符

的序列。

在第五个定义ｉｄ中使用了圆括号，它们是Ｌｅｘ的元符号，其含义是把一些正规式组成一

个整体。同样地，竖线在Ｌｅｘ里表示“或者”。反斜线作为换码，让作为Ｌｅｘ元符号的字符有

其自身原来的含义。数的正规定义中，十进制小数点由＼ ．表示，因为Ｌｅｘ及许多处理正规

式的ＵＩＮＸ程序中，点可以代表除了换行符以外的任何一个字符。在字符类［＋＼－］中，减

号的前面放了反斜线，因为减号也是元符号，用于表示范围，如［Ａ－Ｚ］。

还有别的方法可让作为元符号的字符表示原来的含义：把它们放在引号中。在翻译规

则部分有这样的例子，６个关系算符都由引号包围。

图中，第一个％％后面的翻译规则中，第一条规则表明，如果看见ｗｓ，也就是空格、制表

和换行符的串，没有任何动作发生，控制不返回分析器。词法分析器继续去识别记号，直至

所识别记号的动作引起返回为止。注意，在Ｌｅｘ中，ｗｓ必须由花括号包围，以区别由５个字

母ｗｓ组成的模式，下面的ｉｄ和ｎｕｍｂｅｒ也是这样。

第二条规则表明，如果看见字母ｗｈｉｌｅ，则返回记号ＷＨＩＬＥ，它是代表某个整数的常量，

语法分析器把这个整数理解为ｗｈｉｌｅ。下面的一条规则以同样的方式处理ｄｏ。

在ｉｄ的规则中，有关的动作含两个语句。第一个语句调用函数ｉｎｓｔａｌｌ ｉｄ，该函数定义

在第三部分，该函数的返回值赋给变量ｙｙｌｖａｌ。变量ｙｙｌｖａｌ的定义出现在Ｌｅｘ的输出ｌｅｘ．ｙｙ．ｃ

中，它对分析器也是可用的，它的作用是保存返回记号的属性值，因为动作的第二个语句

ｒｅｔｕｒｎ（ＩＤ）只能返回记号的类别。

图中略去了ｉｎｓｔａｌｌｉｄ的详细代码，可以猜想，它在符号表中查找由模式ｉｄ匹配的词法

单元。注意，它和２．２节介绍的ｉｎｓｔａｌｌ ｉｄ的功能有区别，因为在这里保留字是用另外的正

规式定义的。通过两个变量ｙｙｔｅｘｔ和ｙｙｌｅｎｇ，Ｌｅｘ还使得词法单元的拼写对出现在第三部分

的子程序是可用的，变量ｙｙｔｅｘｔ是指针，它指向词法单元的开始字符，变量ｙｙｌｅｎｇ是整数，它

指出词法单元的长度。

再下一条规则以类似方式处理数。最后６条规则都返回记号ｒｅｌｏｐ，而用ｙｙｌｖａｌ的值来

区别不同的关系符。

如果下一个要匹配的词法单元是ｗｈｉｌｅ，那么模式ｗｈｉｌｅ和｛ｉｄ｝都匹配这个词法单元，而
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且这时它们都不能匹配更长的串，这时应该选哪一个呢？Ｌｅｘ对这个冲突的解决是选择排

在前面的模式。由于图２．２２中保留字ｗｈｉｌｅ的模式先于标识符的模式，因此该冲突的解决

是选择排在前面的保留字。

如果要读的前两个字符是＜＝，这时模式＜匹配第一个字符，但它不是匹配输入中最长

前缀的模式。由于Ｌｅｘ的策略是选择匹配某模式的最长前缀，这使解决＜和＜＝的冲突变得

容易，并且是按我们期望的方式选择＜＝作为下一个记号。 �

习　题　２

２．１　下列每种语言的输入字母表是什么？

（ａ）Ｐａｓｃａｌ

（ｂ）Ｃ

（ｃ）Ｊａｖａ

（ｄ）Ａｄａ

２．２　在下面的各段程序中，按序列出所有的记号，并给每个记号以合理的属性值。

（ａ）Ｐａｓｃａｌ

ｆｕｎｃｔｉｏｎｍａｘ（ｉ，ｊ：ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ；

｛ｒｅｔｕｒｎｍａｘｉｍｕｍｏｆｉｎｔｅｇｅｒｉａｎｄｊ｝

ｂｅｇｉｎ

　　ｉｆｉ＞ｊｔｈｅｎｍａｘ：＝ｉ

　　ｅｌｓｅｍａｘ：＝ｊ

ｅｎｄ；

（ｂ）Ｃ

ｌｏｎｇｇｃｄ（ｐ，ｑ）

ｌｏｎｇｐ，ｑ；

｛　

ｉｆ（ｐ％ｑ＝＝０）

　　／＊ｔｈｅｎｐａｒｔ＊／

　　ｒｅｔｕｒｎｑ；

ｅｌｓｅ

　　／＊ｅｌｓｅｐａｒｔ＊／

　　ｒｅｔｕｒｎｇｃｄ（ｑ，ｐ％ｑ）；

｝

２．３　叙述由下列正规式描述的语言。
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（ａ）０（０｜１）＊０

（ｂ）（（ε｜０）１）
＊
）
＊

（ｃ）（０｜１）＊０（０｜１）（０｜１）

（ｄ）０＊１０＊１０＊１０＊

（ｅ）（００｜１１）
＊
（（０１｜１０）（００｜１１）

＊
（０１｜１０）（００｜１１）

＊
）
＊

＊２．４　为下列语言写正规定义：

（ａ）包含５个元音的所有字母串，其中每个元音只出现一次且按顺序排列。

（ｂ）按词典序排列的所有字母串。

（ｃ）Ｃ语言的注释，即以／＊开始和以＊／结束的任意字符串，但它的任何前缀（本身除外）不以＊／结

尾。

（ｄ）相邻数字都不相同的所有数字串。

（ｅ）最多只有一处相邻数字相同的所有数字串。

（ｆ）由偶数个０和偶数个１构成的所有０和１的串。

（ｇ）由偶数个０和奇数个１构成的所有０和１的串。

（ｈ）所有不含子串０１１的０和１的串。

２．５　说明习题２．１中各种语言的数值常数的词法形式。

２．６　说明习题２．１中各种语言的标识符和关键字（或保留字）的词法形式。

２．７　用算法２．４为下列正规式构造非确定的有限自动机，给出它们处理输入串ａｂａｂｂａｂ的状态转换序

列。

（ａ）（ａ｜ｂ）＊

（ｂ）（ａ
＊
｜ｂ
＊
）
＊

（ｃ）（（ε｜ａ）ｂ＊）＊

（ｄ）（ａ｜ｂ）＊ａｂｂ（ａ｜ｂ）＊

２．８　用算法２．２把习题２．７的ＮＦＡ变换成ＤＦＡ。给出它们处理输入串ａｂａｂｂａｂ的状态转换序列。

２．９　从表２．４中记号的转换图构造ＤＦＡ。

２．１０　Ｃ语言的注释是以／＊开始和以＊／结束的任意字符串，但它的任何前缀（本身除外）不以＊／结

尾。画出接受这种注解的ＤＦＡ的状态转换图。

２．１１　我们可以从正规式的最简ＤＦＡ同构来证明两个正规式等价。使用这种技术，证明下面的正规

式等价。

（ａ）（ａ｜ｂ）＊

（ｂ）（ａ＊｜ｂ＊）＊

（ｃ）（（ε｜ａ）ｂ＊）＊

２．１２　为下列正规式构造最简的ＤＦＡ。

（ａ）（ａ｜ｂ）＊ａ（ａ｜ｂ）

（ｂ）（ａ｜ｂ）＊ａ（ａ｜ｂ）（ａ｜ｂ）

（ｃ）（ａ｜ｂ）＊ａ（ａ｜ｂ）（ａ｜ｂ）（ａ｜ｂ）
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２．１３　构造一个ＤＦＡ，它接受Σ＝｛０，１｝上０和１的个数都是偶数的字符串。

２．１４　构造一个ＤＦＡ，它接受Σ＝｛０，１｝上能被５整除的二进制数。

２．１５　修改算法２．４，使之尽可能少用ε转换，并保持所产生的ＮＦＡ只有一个接受状态。

２．１６　若Ｌ是正规语言，证明下面的 Ｌ′语言也是正规语言。Ｌ′语言的定义是

　　Ｌ′＝｛ｘ｜ｘ
Ｒ
∈Ｌ｝

ｘＲ 表示ｘ的逆。

２．１７　一个Ｃ语言编译器编译下面的函数时，报告ｐａｒｓｅｅｒｒｏｒｂｅｆｏｒｅ�ｅｌｓｅ�。这是因为ｅｌｓｅ的前面少了

一个分号。但是如果第一个注释

　　／＊ｔｈｅｎｐａｒｔ＊／

误写成

　　／＊ｔｈｅｎｐａｒｔ

那么该编译器发现不了遗漏分号的错误。这是为什么？

　　ｌｏｎｇｇｃｄ（ｐ，ｑ）

ｌｏｎｇｐ，ｑ；

｛　

ｉｆ（ｐ％ｑ＝＝０）

　　／＊ｔｈｅｎｐａｒｔ＊／

　　ｒｅｔｕｒｎｑ

ｅｌｓｅ

　　／＊ｅｌｓｅｐａｒｔ＊／

ｒｅｔｕｒｎｇｃｄ（ｑ，ｐ％ｑ）；

｝
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第３章　语 法 分 析

每种程序设计语言都有描述程序语法结构的规则。例如，Ｐａｓｃａｌ程序由程序块（又叫分

程序）构成，程序块由语句组成，语句由表达式组成，表达式由记号组成，等等。这些规则可

以用上下文无关文法或ＢＮＦ范式（Ｂａｃｋｕｓ－ＮａｕｒＦｏｒｍ）描述。

编译器常用的文法分析方法有自上而下和自下而上两种。正如它们的名字，自上而下

分析器建立分析树是从根结点到叶结点，而自下而上分析器恰好反过来。它们的共同点是

从左向右地扫描输入，每次一个符号。

最有效的自上而下和自下而上的分析法都只能处理上下文无关文法的子类。这些子类

足以描述程序设计语言的大多数语法结构，其中ＬＬ文法的分析器通常用手工实现，而ＬＲ

文法的分析器通常利用自动工具构造。

本章阐述编译器采用的典型语法分析方法。首先提出有关上下文无关文法的基本概

念，然后介绍适合于手工实现的预测分析技术，最后给出自动工具用的ＬＲ分析算法。由于

程序员准备的代码经常会出现一些语法错误，因此本章还扩展了所介绍的分析方法，使之能

从常见的错误中恢复过来。

３．１　上下文无关文法

本节首先说明语法分析器（简称分析器）在编译器模型中的位置，然后介绍上下文无关

文法。如图３．１所示，分析器读取词法分析器提供的记号流，检查它是否能由源语言的文法

产生，输出分析树的某种表示。另外，我们希望该分析器能以易理解的形式报告任何语法错

误，并从错误中恢复过来，使后面的分析能继续进行下去。

事实上，还有一些其他任务可能在分析时完成，例如把各种记号的信息收入符号表，完

成类型检查和其他的语义检查，并产生中间代码。所有这些都包括在图３．１的“前端的其余

部分”一框中，在下面三章将详细讨论它们。图３．１的虚线表示分析树是概念上的东西，并

不一定真正生成。

３．１．１　上下文无关文法的定义

在第２章中用正规式定义了一些简单的语言，但是很多较复杂的语言不能用正规式表



图３．１　分析器在编译器模型中的位置

达。例如，正规式不能用于描述配对或嵌套的结构，具体的例子有：由配对括号构成的串的

集合不能用正规式描述，语句的嵌套结构也不能用正规式描述。还有，重复串也不能用正规

式表示。例如，集合

　　｛ｗｃｗ｜ｗ是ａ和ｂ的串｝

不能用正规式描述。正规式只能表示给定结构的固定次数的重复或者没有指定次数的重复。

本节定义描述功能比正规式更强的上下文无关文法，并介绍一些与分析有关的术语。

形式上说，一个上下文无关文法Ｇ是一个四元组（ＶＴ，ＶＮ，Ｓ，Ｐ），其中：

（１）ＶＴ是一个非空有限集合，其元素称为终结符。在讨论程序设计语言的文法时，记号

是终结符的同义词。

（２）ＶＮ是一个非空有限集合，其元素称为非终结符，并有 ＶＴ∩ＶＮ＝�。在下面的例３．１

中，ｅｘｐｒ和ｏｐ是非终结符。非终结符定义终结符串的集合，它们用来帮助定义由文法决定

的语言。非终结符还强加层次结构于语言，这种层次结构对语法分析和翻译是有用的。

（３）Ｓ是非终结符，称为开始符号，它定义的终结符串集就是文法定义的语言。

（４）Ｐ是产生式的有限集合，每个产生式的形式是 Ａ→α（有时用∷＝代替箭头），其中

Ａ∈ＶＮ，α∈（ＶＴ∪ＶＮ）
＊
。开始符号至少出现在某个产生式的左部。产生式指出了终结符和

非终结符组成串的方式。

例３．１　文法（｛ｉｄ，＋，＊，（，（，）｝，｛ｅｘｐｒ，ｏｐ｝，ｅｘｐｒ，Ｐ）定义了有加、乘和一元减的

算术表达式。Ｐ由下列产生式组成：

　　ｅｘｐｒ→ｅｘｐｒｏｐｅｘｐｒ

　　ｅｘｐｒ→（ｅｘｐｒ）

　　ｅｘｐｒ→－ｅｘｐｒ

　　ｅｘｐｒ→ｉｄ

　　ｏｐ→＋

　　ｏｐ→＊ �

为了表示上的简洁，在本书的剩余部分将采用下列约定来表示文法。
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（１）下列符号是终结符：

① 字母表中前面的小写字母，如ａ，ｂ，ｃ；

② 黑体串，如ｉｄ或ｗｈｉｌｅ；

③ 数字０，１，⋯，９；

④ 标点符号，如括号，逗号等；

⑤ 运算符号，如＋，－等。

（２）下列符号是非终结符：

① 字母表中前面的大写字母，如 Ａ，Ｂ，Ｃ；

② 字母Ｓ，并且它通常代表开始符号；

③ 小写字母的名字，如ｅｘｐｒ和ｓｔｍｔ。

（３）字母表中后面的大写字母，如 Ｘ，Ｙ和Ｚ，代表文法符号，即非终结符或终结符。

（４）字母表中后面的小写字母，主要是ｕ，ｖ，⋯，ｚ，代表终结符号串。

（５）小写希腊字母，例如α，β和γ，代表文法的符号串。

（６）如果 Ａ→α１，Ａ→α２，⋯，Ａ→αｋ 是所有以Ａ为左部的产生式（称它们为 Ａ产生

式），则可以把它们写成Ａ→α１｜α２｜⋯｜αｋ的形式，称α１，α２，⋯，αｋ是Ａ的选择。

（７）有了上面的这些约定，我们可以直接用产生式集合代替四元组来描述文法。此时，

第一个产生式左部的符号是文法开始符号。

例３．２　使用这些简写，例３．１的文法可以重新表示如下：

　　Ｅ→ＥＡＥ｜（Ｅ）｜－Ｅ｜ｉｄ

　　Ａ→＋｜＊

Ｅ和Ａ都是非终结符，其中 Ｅ是开始符号，其余符号都是终结符。

３．１．２　推导

为描述文法定义的语言，需要使用推导的概念。推导的意思是，把产生式看成重写规

则，把符号串中的非终结符用其产生式右部的串来代替。例如，对于下面的算术表达式文法

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｅ｜Ｅ＊ Ｅ｜（Ｅ）｜－Ｅ｜ｉｄ （３．１）

产生式 Ｅ→Ｅ＋Ｅ意味着两个表达式相加仍然是表达式。这个产生式允许用 Ｅ＋Ｅ代替Ｅ

的任何出现，从简单的表达式产生更复杂一些的表达式。如果用 Ｅ＋ Ｅ代替单个Ｅ，这个

动作可以用式子

　　Ｅ] Ｅ＋Ｅ

来描述，读做“Ｅ推导出Ｅ＋ Ｅ”。产生式 Ｅ→（Ｅ）表示 Ｅ的任何出现可以用文法符号串

（Ｅ）来代替，例如 Ｅ＊ Ｅ ] （Ｅ）＊ Ｅ或Ｅ＊ Ｅ ] Ｅ＊（Ｅ）。

从开始符号 Ｅ开始，不断使用产生式，可以得到一个代换序列，如：
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　　Ｅ] Ｅ＋ Ｅ ] ｉｄ＋ Ｅ ] ｉｄ＋ｉｄ

这个代换序列被称为从 Ｅ到ｉｄ＋ｉｄ的推导，这个推导表明了串ｉｄ＋ｉｄ是表达式的实例。

抽象地说，如果 Ａ→γ是产生式，α和β是文法的任意符号串，那么可以说αＡβ] αγβ。

如果α１] α２] ⋯] αｎ，则说α１ 推导出 αｎ。符号] 表示“一步推导”，符号] ＊可用于表示

“零步或多步推导”。于是

（１）对任何串有α] ＊α，并且

（２）如果α] ＊β，β] γ，那么α] ＊γ。

类似地，我们用]
＋
表示“一步或多步推导”。

对于开始符号为Ｓ的文法Ｇ，可以用]
＋
关系来定义Ｇ产生的语言Ｌ（Ｇ），Ｌ（Ｇ）的串仅

包含 Ｇ的终结符。我们说终结符号串 ｗ在Ｌ（Ｇ）中，当且仅当 Ｓ] ＋ ｗ，这时串 ｗ是语言Ｌ

（Ｇ）的句子，也可以叫做文法 Ｇ的句子。由上下文无关文法产生的语言叫做上下文无关语

言。如果两个文法产生同样的语言，则称这两个文法等价。

如果Ｓ] ＊α，α可能含有非终结符，这时把α叫做Ｇ的句型。句子是只含终结符的句型。

例３．３　串－（ｉｄ＋ｉｄ）是文法（３．１）的句子，因为存在着推导

　　Ｅ] －Ｅ] －（Ｅ）] －（Ｅ＋ Ｅ）] －（ｉｄ＋ Ｅ）] －（ｉｄ＋ｉｄ） （３．２）

出现在这个推导中的 Ｅ，－Ｅ，－（Ｅ），⋯，－（ｉｄ＋ｉｄ）都叫做这个文法的句型。

按推导长度进行归纳可以证明，对于文法（３．１），其句子是由二元算符＋和＊、一元算符

－括号和运算对象ｉｄ组成的算术表达式。反过来，按算术表达式长度进行归纳可以证明，

这样的算术表达式都可以由此文法产生。于是文法（３．１）恰好产生这样的算术表达式集合。

�

如果在推导过程中出现的句型有两个或多个非终结符，那么就需要决定下一步推导代

换哪个非终结符。例如，例３．３的推导在得到－（Ｅ＋ Ｅ）后，可以如下进行：

－（Ｅ＋ Ｅ）] －（Ｅ＋ｉｄ）] －（ｉｄ＋ｉｄ） （３．３）

（３．３）的每个非终结符代换时所用的右部和例３．３的一样，但有不同的代换次序。

为了理解某些分析器是怎样工作的，需要考虑每一步都是代换句型中最左边非终结符

的推导，这样的推导叫做最左推导。若α] β是最左推导，可写成α] ｌｍβ。推导（３．２）是最

左推导，可以写成

Ｅ]ｌｍ－Ｅ]ｌｍ－（Ｅ）]ｌｍ－（Ｅ＋Ｅ）]ｌｍ－（ｉｄ＋Ｅ）] ｌｍ－（ｉｄ＋ｉｄ）

使用前面的约定，每步最左推导可写成 ｗＡγ] ｌｍｗδγ的形式，其中 ｗ只含终结符，Ａ→δ是

所用的产生式，γ是文法的符号串。为了强调α最左地推导出β，可写成α] ＊ｌｍβ。

类似地可以定义最右推导，即每步都代换最右边非终结符的推导，用] ｒｍ表示。最右推

导又叫规范推导。
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３．１．３　分析树

分析树是推导的图形表示。分析树的每个内部结点由非终结符标记，它的子结点由该

非终结符的这次推导所用产生式的右部各符号从左到右依次标记。分析树的叶结点由非终

结符或终结符标记，所有这些标记从左到右构成一个句型。例如，表达式－（ｉｄ＋ｉｄ）的最

左推导的分析树（包括推导过程中的分析树）如图３．２所示。

图３．２　推导（３．２）的分析树

显然，表达式－（ｉｄ＋ｉｄ）的最左推导和最右推导的最终的分析树是一样的，也就是分

析树忽略了不同的推导次序。不难看出，每棵分析树都有和它对应的最左推导和最右推导。

３．１．４　二义性

有的文法的一些句子存在不止一棵分析树，或者说这些句子存在不止一种最左（最右）

推导。

例３．４　考虑算术表达式文法（３．１），句子ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄ有两种不同的最左推导如下：

　　Ｅ] Ｅ＊ Ｅ　　　　　　　Ｅ ] Ｅ＋ Ｅ

] ｉｄ＊ Ｅ ] Ｅ＊ Ｅ＋Ｅ

] ｉｄ＊ Ｅ＋ Ｅ ] ｉｄ＊ Ｅ＋ Ｅ

] ｉｄ＊ｉｄ＋ Ｅ ] ｉｄ＊ｉｄ＋ Ｅ

] ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄ ] ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄ

因而也有两棵不同的分析树，见图３．３。 �

注意，图３．３右边的分析树反映了＋和＊通常的优先关系，而图３．３左边的分析树不

是。也就是，习惯上＊的优先级高于＋，因而表达式ａ＊ ｂ＋ｃ看成（ａ＊ｂ）＋ｃ，而不是

ａ＊（ｂ＋ｃ）。
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图３．３　ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄ的两棵分析树

一个文法，如果存在某个句子有不止一棵分析树与之对应，那么称这个文法是二义的。

也可以这么说，二义文法是存在某个句子有不止一个最左（最右）推导的文法。有些类型的

分析器，它希望处理的文法是无二义的，否则它不能惟一确定对某个句子应选择哪棵分析

树。出于某些需要，也可以构造允许二义文法的分析器，不过文法要带有消除二义性的规

则，以便分析器扔掉不希望的分析树，为每个句子只留一棵分析树。

注意，文法二义并不代表语言一定是二义的。只有当产生一个语言的所有文法都是二

义时，这个语言才称为二义的。

３．２　语言和文法

在语言（今后我们通常指程序设计语言）的设计和编译器的编写方面，文法都提供了很

多的优点：

（１）文法为语言给出了精确的、易于理解的语法说明。

（２）对于某些文法类，可以自动产生高效的分析器。额外的好处是，分析器的自动构造

过程可以揭示出语法的二义性和其他不属于该文法类的语法结构，这些问题在语言及其编

译器的最初设计阶段很可能没有发现。

（３）设计得漂亮的文法可以给程序定义一些语法子结构，这些结构对于把源程序翻译

成为正确的目标代码和错误诊断都是有用的。把以文法为基础的翻译描述变换成为相应程

序的工具也是存在的。

（４）语言也是逐渐完善的，需要补充新的结构并完成新增的任务。如果存在以文法为

基础的语言的实现，这些新结构的加入就更方便。

但是，必须注意，上下文无关文法只能描述程序设计语言的大部分语法而不是所有的语

法。例如，对输入串的某些上下文有关的限制，如要求标识符的声明先于它们的使用，就不

可能用上下文无关文法来描述。因此，语法分析后面的阶段必须分析语法分析器的输出，以

保证输入串符合分析器无法检查的那些规则，这些事情通常在静态语义检查时完成。

本节首先考虑词法分析器和语法分析器的区别。由于每种分析方法只能处理某类文
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法，因此有时需要改写文法，以便它对某种方法来说是可分析的。所以，本节还考虑一些文

法的变换规则，以便产生适合于自上而下分析的文法。本节还讨论一些不能用上下文无关

文法描述的语言结构，最后简单给出形式语言的小结。

３．２．１　正规式和上下文无关文法的比较

正规式可以描述的每种结构都能用上下文无关文法来描述。例如正规式（ａ｜ｂ）
＊
ａｂ和

上下文无关文法

　　Ａ０→ａＡ０｜ｂＡ０｜ａＡ１

　　Ａ１→ｂＡ２

　　Ａ２→ε

描述同样的语言。

可以机械地把一个非确定的有限自动机变换成一个上下文无关文法，它产生的语言和

这个自动机识别的语言相同。上述文法是从图２．６的ＮＦＡ用下列规则构造的。首先确定

终结符号集合，这是简单的。再为ＮＦＡ的每个状态ｉ引入非终结符Ａｉ，其中 Ａ０ 是开始符

号，因为０是开始状态。如果状态ｉ有一个ａ转换到状态ｊ，引入产生式 Ａｉ→ａＡｊ，如果是ε

转换，则引入 Ａｉ→Ａｊ。如果ｉ是接受状态，再引入Ａｉ→ε。

３．２．２　分离词法分析器的理由

既然正规集都是上下文无关语言，那么为什么要用正规式定义语言的词法？其理由如下：

（１）语言的词法规则非常简单，不必用功能更强的上下文无关文法描述它。

（２）对于词法记号，正规式给出的描述比上下文无关文法给出的描述更简洁且易于理解。

（３）从正规式自动构造出的词法分析器比从上下文无关文法构造出的更有效。

另一个问题是，为什么不把词法分析并入到语法分析中，直接从字符流进行语法分析，

即把语言字母表上的字母作为语法分析的终结符。下面说明把词法分析从语法分析中分离

出来的理由：

（１）简化设计是最重要的考虑。如果词法分析和语法分析合在一起，必须将语言的注

解和空白的规则反映在文法中，这将使文法大大复杂。注解和空白由自己来处理的分析器，

比注解和空格已由词法分析器删除的分析器要复杂得多。

（２）编译器的效率会改进。词法分析的分离可以简化词法分析器的设计，允许构造专

门的和更有效的词法分析器。编译的相当一部分时间消耗在读源程序和把它分成一个个记

号上，专门的读字符和处理记号的技术可以加快编译速度。

（３）编译器的可移植性加强。输入字符集的特殊性和其他与设备有关的不规则性可以
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限制在词法分析器中，特殊的或非标准的符号的表示，如 Ｐａｓｃａｌ的↑，可以分离在词法分析

器中处理。

（４）把语言的语法结构分成词法和非词法两部分，为编译器前端的模块划分提供了方

便的途径。

哪些应作为词法规则，哪些应作为语法规则，没有严格的准则。正规式是描述诸如标识

符、常数和关键字等词法结构的最有力武器。上下文无关文法是描述括号配对、ｂｅｇｉｎ和ｅｎｄ

配对、语句嵌套、表达式嵌套等结构的最有力武器，这些结构不可能用正规式来描述。

３．２．３　验证文法产生的语言

例３．５　考虑文法

　　Ｓ→（Ｓ）Ｓ｜ε （３．４）

这个简单的文法产生所有配对的括号串，也只产生这样的串。为了明白这一点，首先证明 Ｓ

产生的每个句子都是配对的括号串，然后再证明任何配对括号串都可由Ｓ产生。前一个问

题可以按推导步数进行归纳。对于归纳基础，可以看到，从 Ｓ经一步推导能得到的终结符

号串只有空串，它是配对的。

假定所有少于ｎ步的推导都能产生配对的括号串，然后考虑ｎ步的最左推导。这个推

导必定是下面这种形式：

　　Ｓ] （Ｓ）Ｓ] ＊（ｘ）Ｓ] ＊（ｘ）ｙ

由于从Ｓ到ｘ和ｙ的推导分别都少于ｎ步，由归纳假设，ｘ和ｙ都是配对括号串，所以串（ｘ）

ｙ是配对括号串。

下一步证明任何配对括号串都可由 Ｓ产生，我们按串长进行归纳。对于归纳基础，空

串是可以从Ｓ推导出的。

假定长度小于２ｎ的配对括号串都可以从Ｓ推导出来，然后考虑长度为２ｎ（ｎ≥１）的配

对括号串 ｗ。可以肯定，ｗ由左括号开始，令（ｘ）是ｗ的有相同个数的左括号和右括号的最

短前缀，那么 ｗ可以写成（ｘ）ｙ，其中ｘ和ｙ都是配对括号串，长度都小于２ｎ，由归纳假设，

它们都可以从Ｓ推导出来。这样，ｗ可以有如下的推导序列：

　　Ｓ] （Ｓ）Ｓ]
＊
（ｘ）Ｓ]

＊
（ｘ）ｙ

从而证明了 ｗ＝（ｘ）ｙ可以由Ｓ推导出来。 �

本课程并不要求掌握这样的证明技术。但是，当为一些例子语言设计文法时，如果能用

这样的方式去思考问题的话，设计出正确文法的可能性就大得多。

３．２．４　适当的表达式文法

３．１节构造的表达式文法有二义性，一个句子的不同分析树体现不同的算符优先关系
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和算符结合性。下面构造非二义的有＋和＊运算的表达式文法，该文法和通常的算符优先

关系和算符结合性对应。

设置两个非终结符ｅｘｐｒ和ｔｅｒｍ（ｅｘｐｒ是开始符号），用以表示不同层次的表达式和子表达

式，再用非终结符ｆａｃｔｏｒ来产生表达式的基本单位，基本单位有ｉｄ和外加括号的表达式，即

　　ｆａｃｔｏｒ→ｉｄ｜（ｅｘｐｒ）

再考虑两元算符＊，它们有较高的优先级，又是左结合的算符，因而产生式如下：

　　ｔｅｒｍ→ｔｅｒｍ＊ ｆａｃｔｏｒ｜ｆａｃｔｏｒ

同样地，ｅｘｐｒ产生由加法算符隔开的、左结合的ｔｅｒｍ表，其产生式如下：

　　ｅｘｐｒ→ｅｘｐｒ＋ｔｅｒｍ｜ｔｅｒｍ

这个表达式文法是无二义的。句子ｉｄ＊ｉｄ＊ｉｄ和ｉｄ＋ｉｄ＊ｉｄ的分析树如图３．４所示。

图３．４　ｉｄ＊ｉｄ＊ｉｄ和ｉｄ＋ｉｄ＊ｉｄ的分析树

上面两棵分析树所表现出的算符优先关系和结合性与通常的规定是一致的。可以看

出，如果语言语义所规定的算符优先关系和结合性不是这样的话，我们的文法可能需要重新

设计，否则所得到的分析树不能很方便地用于语义分析和中间代码生成等阶段。例如，如果

规定＊和＋是右结合的运算，那么文法应该如下：

　　ｅｘｐｒ→ｔｅｒｍ＋ｅｘｐｒ｜ｔｅｒｍ

　　ｔｅｒｍ→ｆａｃｔｏｒ＊ｔｅｒｍ｜ｆａｃｔｏｒ

　　ｆａｃｔｏｒ→ｉｄ｜（ｅｘｐｒ）

比较图３．５和图３．４的分析树，应该不难看出它们的区别。

３．２．５　消除二义性

从上一小节的例子可以看到，有些二义文法可以通过重写文法而消除二义性。再举一

个例子，消除下面“悬空ｅｌｓｅ”文法的二义性：

　　ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ

｜ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ （３．５）

｜ｏｔｈｅｒ
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图３．５　文法修改后的分析树

这里的ｏｔｈｅｒ代表任何其他语句。按照这个文法，形式为

　　ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ （３．６）

的复合条件语句有两个最左推导：

　　ｓｔｍｔ] ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ] ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ

　　ｓｔｍｔ] ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ] ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ

因此文法（３．５）是二义的。

所有含这种条件语句的语言都使用前一种最左推导，因为它和这些语言所采用的规则

“每个ｅｌｓｅ和前面最接近的还没有配对的ｔｈｅｎ相配对”是一致的。这条规则可以直接体现

在文法中，例如可以把文法（３．５）改写成下面无二义的文法。想法是这样，出现在ｔｈｅｎ和

ｅｌｓｅ之间的语句必须是“配对”的，配对语句是指那些不含不配对语句的ｉｆ－ｔｈｅｎ－ｅｌｓｅ语句，

还有那些不是条件语句的语句。于是，可以使用文法

　　ｓｔｍｔ→ｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ

｜ｕｎｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ

　　ｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔｅｌｓｅｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ

｜ｏｔｈｅｒ （３．７）

　　ｕｎｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ

｜ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔｅｌｓｅｕｎｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ

该文法和文法（３．５）产生同样的串集，但是对于句型（３．６）只允许一种最左推导。注意，

ｕｎｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ的第二个产生式的右部ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔｅｌｓｅｕｎｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ的

ｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ和ｕｎｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ是不能对调的，否则仍然是二义的。

也许你会问，为什么各种程序设计语言都不用无二义的文法（３．７），而用二义文法

（３．５）。这是因为，文法（３．７）失去了简洁性。定义语言语法的文法有二义性并不可怕，只要

有消除二义性的规则就可以了。
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３．２．６　消除左递归

一个文法是左递归的，如果它有非终结符Ａ，对某个串α，存在推导Ａ] ＊Ａα。自上而下

的分析方法不能用于左递归文法，因此需要消除左递归。形式为 Ａ→Ａα的产生式引起的左

递归称为直接左递归。

左递归产生式Ａ→Ａα｜β，可以用非左递归的

　　Ａ→βＡ′

　　Ａ′→αＡ′｜ε

来代替，它们没有改变从 Ａ推导出的串集。

例３．６　考虑下面的算术表达式文法

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｔ｜Ｔ

　　Ｔ→Ｔ＊ Ｆ｜Ｆ

　　Ｆ→（Ｅ）｜ｉｄ

消除 Ｅ和Ｔ的直接左递归，可以得到

　　Ｅ→ＴＥ′

　　Ｅ′→＋ＴＥ′｜ε

　　Ｔ→ＦＴ′ （３．８）

　　Ｔ′→＊ ＦＴ′｜ε

　　Ｆ→（Ｅ）｜ｉｄ �

不管有多少Ａ产生式，都可以用下面的技术消除直接左递归。首先把Ａ产生式组合在

一起：

　　Ａ→Ａα１｜Ａα２｜⋯｜Ａαｍ｜β１｜β２｜⋯｜βｎ

其中βｉ都不以Ａ开始，αｉ都非空，然后用

　　Ａ→β１Ａ′｜β２Ａ′｜⋯｜βｎＡ′

　　Ａ′→α１Ａ′｜α２Ａ′｜⋯｜αｍＡ′｜ε

代替 Ａ产生式。这些产生式和前面的产生式产生一样的串集，但是不再有左递归。这

个过程可删除直接左递归，但不能消除两步或多步推导形成的左递归。例如，考虑文法

　　Ｓ→Ａａ｜ｂ

　　Ａ→Ｓｄ｜ε

其中非终结符Ｓ是左递归的，因为Ｓ] Ａａ] Ｓｄａ，但它不是直接左递归的。用Ｓ产生式代换

Ａ→Ｓｄ中的Ｓ，可以得到下面的文法：

　　Ｓ→Ａａ｜ｂ

　　Ａ→Ａａｄ｜ｂｄ｜ε
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删除其中的直接左递归，得到如下的文法：

　　Ｓ→Ａａ｜ｂ

　　Ａ→ｂｄＡ′｜Ａ′

　　Ａ′→ａｄＡ′｜ε

由此可见，写一个删除文法左递归的算法并不是件困难的事情。

３．２．７　提左因子

提左因子也是一种文法变换，它用于产生适合于自上而下分析的文法。在自上而下的

分析中，当不清楚应该用非终结符 Ａ的哪个选择来替换它时，可以通过重写 Ａ产生式来推

迟这种决定，推迟到看见足够多的输入，能帮助正确决定所需选择为止。

例如，条件语句有两个产生式：

　　ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ

｜ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ

当看见输入记号ｉｆ时，不能马上确定用哪个产生式来扩展ｓｔｍｔ。

一般来说，如果 Ａ→αβ１｜αβ２是 Ａ的两个产生式，输入串的前缀是从α推导出的非空串

时，我们不知道是用αβ１还是用αβ２来扩展 Ａ。但是可以通过先扩展Ａ到αＡ′来推迟这个决

定。然后，看完了从α推出的输入后，再扩展 Ａ′到β１ 或β２。这就是提左因子，原来的产生

式成为：

　　Ａ→αＡ′

　　Ａ′→β１｜β２

例３．７　对于悬空ｅｌｓｅ的文法

　　ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ

｜ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ

｜ｏｔｈｅｒ

提左因子后的文法成为：

　　ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｏｐｔｉｏｎａｌ ｅｌｓｅ ｐａｒｔ

｜ｏｔｈｅｒ

　　ｏｐｔｉｏｎａｌ ｅｌｓｅ ｐａｒｔ→ｅｌｓｅｓｔｍｔ

｜ε

这样，如果输入的第一个记号是ｉｆ，那么扩展ｓｔｍｔ到ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｏｐｔｉｏｎａｌ ｅｌｓｅ ｐａｒｔ，等

到ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ都看见后，再决定扩展ｏｐｔｉｏｎａｌ ｅｌｓｅ ｐａｒｔ到ｅｌｓｅｓｔｍｔ还是到ε。 �

·０５· 第３章　语 法 分 析



３．２．８　非上下文无关的语言结构

在很多程序设计语言中，仅用上下文无关文法难以完成其中一些语法结构的说明。本

节将给出一些这样的结构，并用简单的抽象语言来说明其中的困难。

例３．８　考虑抽象语言Ｌ１＝｛ｗｃｗ｜ｗ属于（ａ｜ｂ）
＊
｝。Ｌ１ 的句子的特点是，其前后是由

ａ和ｂ组成的相同的串，中间由ｃ把它们隔开，例如ａａｂｃａａｂ。这个抽象语言是程序中标识

符的声明应先于其引用的抽象，ｗｃｗ中的第一个ｗ代表标识符ｗ的声明，第二个代表它的

引用。可以证明该语言不是上下文无关语言，但是这个证明超出了本书的范围。这个例子

意味着 Ｃ和Ｐａｓｃａｌ都不是上下文无关语言，因为它们都要求标识符的声明先于引用，并且

允许标识符任意长。

由于这一点，描述这些语言语法的文法只是用ｉｄ这样的记号来代表所有的标识符，而

在这些语言的编译器中，由语义分析阶段检查标识符的声明必须先于引用。 �

例３．９　语言Ｌ２＝｛ａ
ｎ
ｂ
ｍ
ｃ
ｎ
ｄ
ｍ
｜ｎ≥０，ｍ≥０｝不是上下文无关语言。Ｌ２ 是正规式 ａ

＊
ｂ
＊

ｃ
＊
ｄ
＊
所表示的语言的子集，其要求是ａ和ｃ的个数相等，ｂ和ｄ的个数相等。它是过程声

明的形参个数和过程引用的实参个数应该相同的问题的抽象，ａ
ｎ
和ｂ
ｍ
代表两个过程声明

的形参表中分别有ｎ和ｍ个参数，ｃｎ和ｄｍ 分别代表这两个过程调用的实参表。

语言中过程声明和引用的语法并不涉及到参数的个数。例如ＦＯＲＴＲＡＮ的ＣＡＬＬ语句

可描述为：

　　ｓｔｍｔ→ｃａｌｌｉｄ（ｅｘｐｒ ｌｉｓｔ）

　　ｅｘｐｒ ｌｉｓｔ→ｅｘｐｒ ｌｉｓｔ，ｅｘｐｒ

｜ｅｘｐｒ

实参和形参个数的一致性检查也是放在语义分析阶段完成。 �

例３．１０　语言Ｌ３＝｛ａ
ｎｂｎｃｎ｜ｎ≥０｝也不是上下文无关语言，它是Ｌ（ａ＊ｂ＊ｃ＊）中ａ、ｂ和

ｃ个数相等的串。它是早先排版描述的一个现象的抽象。

有趣的是，有些类似于Ｌ１，Ｌ２或Ｌ３ 的语言却是上下文无关的。例如 Ｌ′１＝｛ｗｃｗ
Ｒ
｜ｗ∈

（ａ｜ｂ）＊｝是上下文无关的，其中 ｗＲ代表逆序的ｗ，它可由下面的文法产生：

　　Ｓ→ａＳａ｜ｂＳｂ｜ｃ

语言Ｌ′２＝｛ａ
ｎ
ｂ
ｍ
ｃ
ｍ
ｄ
ｎ
｜ｎ≥１，ｍ≥１｝是上下文无关的，它可由下面的文法产生：

　　Ｓ→ａＳｄ｜ａＡｄ

　　Ａ→ｂＡｃ｜ｂｃ

此外，Ｌ″２＝｛ａ
ｎｂｎｃｍｄｍ｜ｎ≥１，ｍ≥１｝也是上下文无关的，文法是

　　Ｓ→ＡＢ
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　　Ａ→ａＡｂ｜ａｂ

Ｂ→ｃＢｄ｜ｃｄ

最后，Ｌ′３＝｛ａ
ｎｂｎ｜ｎ≥１｝也是上下文无关的，文法是

　　Ｓ→ａＳｂ｜ａｂ �

值得注意的是，Ｌ′３是不能用正规式描述的语言的一个范例。我们可以证明这一点，假

定Ｌ′３ 可以由某个正规式描述，那么我们就可以构造一个ＤＦＡＤ，它接受Ｌ′３。Ｄ的状态数必

定有限，设为ｋ，设 Ｄ读完ε，ａ，ａａ，⋯，ａｋ分别到达状态ｓ０，ｓ１，⋯，ｓｋ，也就是 Ｄ读ｉ个ａ

后到达状态ｓｉ。

因为 Ｄ只有ｋ个不同的状态，那么在序列ｓ０，ｓ１，⋯，ｓｋ中至少有两个状态相同，例如是

ｓｉ和ｓｊ。从状态ｓｉ出发，Ｄ可以接受ｉ个ｂ到达一个接受状态ｆ，因为ａ
ｉ
ｂ
ｉ
属于Ｌ′３。这样，Ｄ

还存在着一条从开始状态ｓ０ 到ｓｉ再到ｆ的路径，该路径的标记为 ａ
ｊ
ｂ
ｉ
，如图３．６所示。于

是，Ｄ也接受ａ
ｊ
ｂ
ｉ
，但它不在Ｌ′３中，这和 Ｄ接受的语言是Ｌ′３的假设矛盾。

图３．６　接受ａ
ｉ
ｂ
ｉ
和ａ
ｊ
ｂ
ｉ
的ＤＦＡＤ

通俗地说，有限自动机不能计数，即有限自动机不能接受像Ｌ′３这样的语言，它要求在接

受ｂ以前数出ａ的个数。类似地，上下文无关文法可以计两项的数，但不能计三项的数，即

可用它定义Ｌ′３，但不能定义Ｌ３。

３．２．９　形式语言鸟瞰

是否可以用功能更强的文法描述上面那些不能用上下文无关文法描述的语言呢？回答

是肯定的。

乔姆斯基（Ｃｈｏｍｓｋｙ）把文法分成四种类型，即０型、１型、２型和３型，０型的描述能力强于１

型，１型的强于２型，２型的强于３型。这几类文法的差别在于对产生式施加不同的限制。

我们说 Ｇ＝（ＶＴ，ＶＮ，Ｓ，Ｐ）是０型文法，如果它的每个产生式

　　α→β

是这样的结构：α∈（ＶＮ∪ＶＴ）
＊，且至少含一个非终结符，而β∈（ＶＮ∪ＶＴ）

＊。

０型文法也叫短语文法。一个非常重要的理论结果是，０型文法的能力相当于图灵机。

或者说，任何０型语言都是递归可枚举的，反之，递归可枚举集也必定是一个０型语言。
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如果对０型文法加上以下第ｉ条限制，就可以得到ｉ型文法：

（１）Ｇ的任何产生式α→β都满足｜α｜≤｜β｜我们用｜ｘ｜表示ｘ中符号的个数）。只有 Ｓ

→ε可以例外，但此时Ｓ不得出现在任何产生式的右部。

（２）Ｇ的任何产生式为Ａ→β的形式，Ａ∈ＶＮ，β∈（ＶＮ∪ＶＴ）
＊
。

（３）Ｇ的任何产生式为Ａ→ａＢ或Ａ→ａ的形式，Ａ，Ｂ∈ＶＮ，ａ∈ＶＴ。

１型文法也叫上下文有关文法。这种文法意味着对非终结符的替换需要考虑上下文，

并且一般不允许换成ε串。例如，若αＡβ→αγβ是１型文法的产生式，且α和β不都为空，则

非终结符 Ａ只有在α和β这样的上下文环境下才可以替换成γ。

２型文法也就是上下文无关文法，非终结符的替换可以不必考虑上下文。

３型文法等价于正规式，因而也叫正规文法。

前面提到的语言 Ｌ３＝｛ａ
ｎｂｎｃｎ｜ｎ≥１｝可以用上下文有关文法来定义，其产生式如下：

　　Ｓ→ａＳＢＣ　　　　ｂＢ→ｂｂ

　　Ｓ→ａＢＣ　　 ｂＣ→ｂｃ

　　ＣＢ→ＢＣ　　 ｃＣ→ｃｃ

　　ａＢ→ａｂ

ａ
ｎ
ｂ
ｎ
ｃ
ｎ
的推导过程如下：

（１）Ｓ→ａＳＢＣ用ｎ－１次得到Ｓ] ＊ａ
ｎ－１
Ｓ（ＢＣ）

ｎ－１
；

（２）Ｓ→ａＢＣ用１次得到Ｓ] ＋ａｎ（ＢＣ）ｎ；

（３）用产生式 ＣＢ→ＢＣ交换相邻的ＣＢ，得到Ｓ] ＋ａｎＢｎＣｎ；

（４）ａＢ→ａｂ用１次得到Ｓ] ＋ ａｎｂＢｎ－１Ｃｎ；

（５）ｂＢ→ｂｂ用ｎ－１次得到Ｓ] ＋ａｎｂｎＣｎ；

（６）ｂＣ→ｂｃ用１次得到Ｓ] ＋ａｎｂｎｃＣｎ－１；

（７）ｃＣ→ｃｃ用ｎ－１次得到Ｓ] ＋ａｎｂｎｃｎ。

由此可见，上下文有关文法的能力强于上下文无关文法。

自乔姆斯基于１９５６年建立形式语言的描述以来，形式语言的理论发展得很快。这种理

论对计算机科学有着深刻的影响，特别是对程序设计语言的设计、编译方法和计算复杂性等

方面更有重大作用。有兴趣的读者可以阅读有关形式语言和自动机理论方面的书籍。

由于下面只涉及上下文无关文法，因而把它简称为文法。

３．３　自上而下分析

本节首先介绍自上而下分析的基本概念和一般方法，然后定义适合于自上而下分析的
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ＬＬ（１）文法，再介绍一些实用的自上而下分析方法及分析表的自动生成，最后还要讨论自上

而下的错误恢复。

３．３．１　自上而下分析的一般方法

自上而下分析的宗旨是，对任何输入串，试图用一切可能的办法，从文法开始符号（根结

点）出发，自上而下，从左到右地为输入串建立分析树。或者说，为输入串寻找最左推导。这

种分析过程本质上是一种试探过程，是反复使用不同的产生式谋求匹配输入串的过程。

例３．１１　若有文法

　　Ｓ→ａＣｂ

　　Ｃ→ｃｄ｜ｃ

为了自上而下地为输入串 ｗ＝ａｃｂ建立分析树，首先建立只有标记为Ｓ的单个结点树，

输入指针指向 ｗ第一个符号ａ。然后用 Ｓ的第一个产生式来扩展该树，得到的树如图３．７

（ａ）所示。

图３．７　自上而下分析的试探过程

最左边的叶子标记为ａ，匹配 ｗ的第一个符号。于是，推进输入指针到 ｗ的第二个符

号ｃ，并考虑分析树上下一个叶子 Ｃ，它是非终结符。用 Ｃ的第一个选择来扩展Ｃ，得到图

３．７（ｂ）的树。现在第二个输入符号ｃ能匹配，再推进输入指针到ｂ，把它和分析树上的下一

个叶子ｄ比较。因为ｂ和ｄ不匹配，回到 Ｃ，看它是否还有别的选择尚未尝试。

在回到 Ｃ时，必须重置输入指针于第二个符号，即第一次进入 Ｃ的位置。现在尝试 Ｃ

的第二个选择，得到图３．７（ｃ）的分析树。叶子ｃ匹配ｗ的第二个符号，叶子ｂ匹配ｗ的第

三个符号。这样，得到了 ｗ的分析树，从而宣告分析完全成功。 �

上述这种自上而下分析法存在困难和缺点。首先，如果存在非终结符 Ａ，并且有

　　Ａ] ＋Ａａ

这样的左递归，那么文法将使上述自上而下分析过程陷入无限循环。因为当试图用Ａ去匹

配输入串时会发现，在没有吃进任何输入符号的情况下，又得要求用下一个 Ａ去进行新的

匹配。因此，使用自上而下分析法时，文法应该没有左递归。
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其次，当非终结符用某个选择匹配成功时，这种成功可能仅是暂时的。由于这种虚假现

象，需要使用复杂的回溯技术。

第三，由于回溯，需要把已做的一些语义工作（指中间代码的生成和各种表格的簿记）推

倒重来。这些事情既麻烦又费时间，所以最好设法消除回溯。

第四，回溯使得分析器很难报告输入串出错的确切位置。

最后，试探与回溯是一种穷尽一切可能的办法，效率低，代价高，它只有理论意义，在实

践中的价值不大。

３．３．２　ＬＬ（１）文法

为构造不带回溯的自上而下分析算法，首先要消除文法的左递归，并找出克服回溯的充

分必要条件。消除左递归的方法已介绍了，下面讨论如何克服回溯。

假设对文法的任何非终结符，当要用它去匹配输入串时，我们能够根据所面临的输入符

号准确地指派它的一个选择去执行任务。这个准确是指：若此选择匹配成功，那么这种匹配

决不是虚假的；若此选择无法完成匹配任务，则任何其他的选择也肯定无法完成。如果能做

到这一点，那么回溯肯定能消除。

在讨论不得回溯的前提对文法有什么限定之前，先定义两个和文法有关的函数。一个

文法的符号串α的开始符号集合ＦＩＲＳＴ（α）是

　　ＦＩＲＳＴ（α）＝｛ａ｜α]
＊
ａ⋯，ａ∈ＶＴ｝

特别是，α]
＊
ε时，规定ε∈ＦＩＲＳＴ（α）。如果非终结符 Ａ的所有选择的开始符号集合

两两不相交，即对 Ａ的任何两个不同的选择αｉ和αｊ，有

　　ＦＩＲＳＴ（αｉ）∩ＦＩＲＳＴ（αｊ）＝�

那么，当要求 Ａ匹配输入串时，Ａ就能根据它所面临的第一个输入符号ａ，准确地指派某一

个选择前去执行任务。这个选择就是那个开始符号集合含ａ的α。把一个文法改造成任何

非终结符所有选择的开始符号集合两两不相交的办法是提取左因子，这种方法已经介绍过。

如果ε属于Ａ的某个选择的开始符号集合，那么问题就比较复杂，需要定义文法非终结

符的后继符号集合后才能解释。非终结符Ａ的后继符号集合ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）是所有在句型中

可以直接出现在Ａ后面的终结符的集合，也就是

　　ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）＝｛ａ｜Ｓ]
＊
⋯Ａａ⋯，ａ∈ＶＴ｝

此外，如果 Ａ是某个句型的最右符号，那么Ｓ｜属于 ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）。

例３．１２　考虑（３．８）的文法，把它重复如下：

　　Ｅ→ＴＥ′

　　Ｅ′→＋ＴＥ′｜ε
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　　Ｔ→ＦＴ′

　　Ｔ′→＊ＦＴ′｜ε

　　Ｆ→（Ｅ）｜ｉｄ

那么

　　ＦＩＲＳＴ（Ｅ）＝ＦＩＲＳＴ（Ｔ）＝ＦＩＲＳＴ（Ｆ）＝｛（，ｉｄ｝

　　ＦＩＲＳＴ（Ｅ′）＝｛＋，ε｝

　　ＦＩＲＳＴ（Ｔ′）＝｛＊，ε｝

有了上面这些ＦＩＲＳＴ集合后，就不难计算各产生式右部的 ＦＩＲＳＴ集合了。例如，对于

Ｔ→ＦＴ′，ＦＩＲＳＴ（ＦＴ′）＝ＦＩＲＳＴ（Ｆ）＝｛（，ｉｄ｝。

再看 ＦＯＬＬＯＷ集合。这里要注意的是，如果有产生式 Ａ→αＢ或Ａ→αＢβ且β] ＊ε，那

么 ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）的一切元素都要加入 ＦＯＬＬＯＷ（Ｂ）中。

　　ＦＯＬＬＯＷ（Ｅ）＝ＦＯＬＬＯＷ（Ｅ′）＝｛），Ｓ｜｝

　　ＦＯＬＬＯＷ（Ｔ）＝ＦＯＬＬＯＷ（Ｔ′）＝｛＋，），Ｓ｜｝

　　ＦＯＬＬＯＷ（Ｆ）＝｛＋，＊，），Ｓ｜｝ �

设计一个算法来计算开始符号集合和后继符号集合是件简单的事情。

下面回到ε属于Ａ的某个选择β的开始符号集合这个问题。如果ａ属于Ａ的另一个选

择α的开始符号集合，并且ａ属于ＦＯＬＬＯＷ（Ａ），那么当面临 ａ为Ａ做选择时，选择ａ和β

都是有理由的，其中选择后者的理由是让β推出空串，把这个ａ看成是Ａ的后继符号。

这样，要想不出现回溯，需要文法的任何两个产生式Ａ→α｜β都满足下面两个条件：

（１）ＦＩＲＳＴ（α）∩ＦＩＲＳＴ（β）＝�；

（２）若β] ＊ε，那么ＦＩＲＳＴ（α）∩ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）＝�。

把满足这两个条件的文法叫做ＬＬ（１）文法，其中的第一个Ｌ代表从左向右扫描输入，第

二个Ｌ表示产生最左推导，１代表在决定分析器的每步动作时向前看一个输入符号。除了没

有公共左因子外，ＬＬ（１）文法还有一些明显的性质，它不是二义的，也不含左递归。还有一些

性质将在３．３．５节构造分析表时再说。很明显，（３．８）的表达式文法是ＬＬ（１）的。

３．３．３　递归下降的预测分析

所谓预测分析是指能根据当前的输入符号为非终结符确定用哪一个选择，ＬＬ（１）文法是

满足这个要求的。递归下降的预测分析是指为每一个非终结符写一个分析过程，由于文法

的定义是递归的，因此这些过程也是递归的。另外，在处理输入串时，首先执行的是对应开

始符号的过程，然后根据产生式的右部出现的非终结符，依次调用相应的过程，这种逐步下

降的过程调用序列隐含地定义了输入的分析树。

我们还是通过一个例子来说明如何构造递归下降的预测分析程序。
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下面的文法产生Ｐａｓｃａｌ类型的子集，用记号ｄｏｔｄｏｔ表示“．．”以强调这个字符序列作为

一个词法单元。

　　ｔｙｐｅ→ｓｉｍｐｌｅ

｜↑ｉｄ

｜ａｒｒａｙ［ｓｉｍｐｌｅ］ｏｆｔｙｐｅ

　　ｓｉｍｐｌｅ→ｉｎｔｅｇｅｒ

｜ｃｈａｒ

｜ｎｕｍｄｏｔｄｏｔｎｕｍ

显然，该文法是ＬＬ（１）的。

图３．８是上面类型定义文法的递归下降预测分析器。这个分析器包括非终结符ｔｙｐｅ和

ｓｉｍｐｌｅ的过程以及附加的过程 ｍａｔｃｈ。使用 ｍａｔｃｈ是为了简化ｔｙｐｅ和ｓｉｍｐｌｅ的代码，如果它的

参数匹配当前的符号，它就调用函数ｎｅｘｔｔｏｋｅｎ，取下一个记号，并改变变量ｌｏｏｋａｈｅａｄ的值。

　　　　ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｍａｔｃｈ（ｔ：ｔｏｋｅｎ）；

ｂｅｇｉｎ

ｉｆｌｏｏｋａｈｅａｄ＝ｔｔｈｅｎ

ｌｏｏｋａｈｅａｄ：＝ ｎｅｘｔｔｏｋｅｎ（）

ｅｌｓｅｅｒｒｏｒ（）

ｅｎｄ；

ｐｒｏｃｃｄｕｒｅｔｙｐｅ；

ｂｅｇｉｎ

ｉｆｌｏｏｋａｈｅａｄｉｎ｛ｉｎｔｅｇｅｒ，ｃｈａｒ，ｎｕｍ｝ｔｈｅｎ

　　ｓｉｍｐｌｅ（）

ｅｌｓｅｉｆｌｏｏｋａｈｅａｄ＝�↑�ｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

　　ｍａｔｃｈ（�↑�）；ｍａｔｃｈ（ｉｄ）

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｉｆｌｏｏｋａｈｅａｄ＝ａｒｒａｙｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

　　ｍａｔｃｈ（ａｒｒａｙ）；ｍａｔｃｈ（�［�）；ｓｉｍｐｌｅ（）；ｍａｔｃｈ（�］�）；ｍａｔｃｈ（ｏｆ）；ｔｙｐｅ（）

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｅｒｒｏｒ（）

ｅｎｄ；

ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｓｉｍｐｌｅ；

ｂｅｇｉｎ

ｉｆｌｏｏｋａｈｅａｄ＝ｉｎｔｅｇｅｒｔｈｅｎ

　　ｍａｔｃｈ（ｉｎｔｅｇｅｒ）
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ｅｌｓｅｉｆｌｏｏｋａｈｅａｄ＝ｃｈａｒｔｈｅｎ

　　ｍａｔｃｈ（ｃｈａｒ）

ｅｌｓｅｉｆｌｏｏｋａｈｅａｄ＝ｎｕｍｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

　　ｍａｔｃｈ（ｎｕｍ）；ｍａｔｃｈ（ｄｏｔｄｏｔ）；ｍａｔｃｈ（ｎｕｍ）

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｅｒｒｏｒ（）

ｅｎｄ；

图３．８　预测分析器的代码

３．３．４　非递归的预测分析

如果显式地维持一个状态栈，而不是隐式地通过递归调用，那么可以构造非递归的预测

分析器。预测分析的关键问题是决定取哪个产生式运用于非终结符，图３．９的非递归分析

器通过查分析表来决定产生式。

图３．９　非递归的预测分析器的模型

表驱动的预测分析器有一个输入缓冲区、一个栈、一张分析表和一个输出流。输入缓冲

区包含要分析的串，后面跟一个符号Ｓ｜，它是输入串的结束标记。栈中存放文法的符号串，栈

底符号是Ｓ｜。初始时，栈中含文法的开始符，它在Ｓ｜的上面。分析表是一个两维数组 Ｍ［Ａ，

ａ］，Ａ是非终结符，ａ是终结符或Ｓ｜。

现在说明这个分析器的工作过程。预测分析程序根据当前的栈顶符号 Ｘ和输入符号ａ

决定分析器的动作，它有四种可能：

（１）如果 Ｘ＝ａ＝Ｓ｜，分析器宣告分析完全成功而停机。

（２）如果 Ｘ＝ａ≠Ｓ｜，分析器弹出栈顶符号 Ｘ，并推进输入指针，指向下一个符号。

（３）如果 Ｘ是终结符但不是ａ，则分析器报告出错，调用错误恢复例程。

（４）如果 Ｘ是非终结符，程序访问分析表 Ｍ，若 Ｍ［Ｘ，ａ］是 Ｘ的产生式，例如，Ｍ［Ｘ，
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ａ］＝｛Ｘ→ＵＶＷ｝，那么分析器用 ＷＶＵ代替栈顶的Ｘ，并让 Ｕ在栈顶。作为输出，假定分析

器在这里打印出所用的产生式，当然也可以执行其他代码。如果 Ｍ［Ｘ，ａ］指示出错，则分

析器调用错误恢复例程。

算法３．１　非递归的预测分析。

输入　串ｎ和文法Ｇ的分析表Ｍ。

输出　如果ｎ属于Ｌ（Ｇ），则输出ｗ的最左推导，否则报告错误。

方法　初始时分析器的格局是：Ｓ｜Ｓ在栈里，其中 Ｓ是开始符号并且在栈顶；ｗＳ｜在输入

缓冲区，图３．１０是用预测分析表 Ｍ对输入串进行分析的程序。 �

　　　　　　让ｉｐ指向ｗＳ｜的第一个符号；

ｒｅｐｅａｔ

　　令 Ｘ等于栈顶符号，并且ａ等于ｉｐ指向的符号；

ｉｆＸ是终结符或Ｓ｜ｔｈｅｎ

　　ｉｆＸ＝ａｔｈｅｎ

　　　　把 Ｘ从栈顶弹出并推进ｉｐ

　　ｅｌｓｅｅｒｒｏｒ（）

ｅｌｓｅｉｆＭ［Ｘ，ａ］＝Ｘ→Ｙ１Ｙ２⋯Ｙｋｔｈｅｎｂｅｇｉｎ　　　／＊ Ｘ是非终结符 ＊／

　　从栈中弹出Ｘ；

　　把Ｙｋ，Ｙｋ－１，⋯，Ｙ１ 依次压入栈，Ｙ１ 在栈顶；

　　输出产生式Ｘ→Ｙ１Ｙ２⋯Ｙｋ

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｅｒｒｏｒ（）

ｕｎｔｉｌＸ＝Ｓ｜／＊ 栈空 ＊／

图３．１０　预测分析程序

例３．１３　考虑文法（３．８），该文法的预测分析表见表３．１，表中空白表示出错，非空白指

示一个产生式，用来替换栈顶的非终结符。

表３．１　文法（３．８）的分析表

非终结符
输入符号

ｉｄ ＋ ＊ （ ） 　Ｓ｜　

Ｅ Ｅ→ＴＥ′ Ｅ→ＴＥ′

Ｅ′ Ｅ′→＋ＴＥ′ Ｅ′→ε Ｅ′→ε

Ｔ Ｔ→ＦＴ′ Ｔ→ＦＴ′

Ｔ′ Ｔ′→ε Ｔ′→＊ＦＴ′ Ｔ′→ε Ｔ′→ε

Ｆ Ｆ→ｉｄ Ｆ→（Ｅ）
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　　 如果输入是ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄ，分析过程中各部分的变化则如表３．２。输入指针指在输入

串最左边的符号。仔细观察分析器的动作可知，分析器跟踪的是输入的最左推导，也就是输

出最左推导的那些产生式。已经扫描过的符号加上栈中的文法符号（从顶到底），构成最左

推导的句型。 �

表３．２　预测分析器接受输入ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄ的动作

栈 输入 输出

　Ｓ｜Ｅ ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄＳ｜ Ｅ→ＴＥ′

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′Ｆ ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄＳ｜ Ｔ→ＦＴ′

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ｉｄ ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄＳ｜ Ｆ→ｉｄ

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ ＊ｉｄ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′Ｆ＊ ＊ｉｄ＋ｉｄＳ｜ Ｔ′→＊ＦＴ′

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′Ｆ ｉｄ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ｉｄ ｉｄ＋ｉｄＳ｜ Ｆ→ｉｄ

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′ ＋ｉｄＳ｜ Ｔ′→ε

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ＋ ＋ｉｄＳ｜ Ｅ′→＋ＴＥ′

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′Ｆ ｉｄＳ｜ Ｔ→ＦＴ′

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ｉｄ ｉｄＳ｜ Ｆ→ｉｄ

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ 　Ｓ｜

　Ｓ｜Ｅ′ 　Ｓ｜ Ｔ′→ε

　Ｓ｜ 　Ｓ｜ Ｅ′→ε

３．３．５　构造预测分析表

对于非递归的预测分析来说，剩下的问题是如何构造预测分析表。下面的算法为文法

Ｇ构造预测分析表，这个算法的思想如下：如果 Ａ→α是产生式且ａ在ＦＩＲＳＴ（α）中，那么当

前输入符号为ａ时，分析器用α展开Ａ。惟一的复杂情况是α] ＊ε，在这种情况下，如果当

前输入符号（包括Ｓ｜）在ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）中，仍应用α展开Ａ。

算法３．２　构造预测分析表。

输入　文法 Ｇ。

输出　分析表 Ｍ。

方法　（１）对文法的每个产生式Ａ→α，执行（２）和（３）。
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（２）对 ＦＩＲＳＴ（α）的每个终结符ａ，把Ａ→α加入Ｍ［Ａ，ａ］。

（３）如果ε在ＦＩＲＳＴ（α）中，对 ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）的每个终结符ｂ（包括Ｓ｜），把 Ａ→α加入Ｍ

［Ａ，ｂ］。

（４）Ｍ的其他没有定义的条目都是ｅｒｒｏｒ。 �

例３．１４　把算法３．２用于文法（３．８）。因为ＦＩＲＳＴ（ＴＥ′）＝ＦＩＲＳＴ（Ｔ）＝｛（，ｉｄ｝，因此产

生式 Ｅ→ＴＥ′使得Ｍ［Ｅ，（）和 Ｍ［Ｅ，ｉｄ］含产生式Ｅ→ＴＥ′。

产生式Ｅ′→＋ＴＥ′使Ｍ［Ｅ′，＋］含产生式 Ｅ′→＋ＴＥ′。因为 ＦＯＬＬＯＷ（Ｅ′）＝｛），Ｓ｜｝，

产生式 Ｅ′→ε使Ｍ［Ｅ′，］］和 Ｍ［Ｅ′，Ｓ｜］含产生式 Ｅ′→ε。

算法３．２作用于文法（３．８）产生的分析表见表３．１。 �

算法３．２可用于任何文法 Ｇ来产生分析表Ｍ。然而对某些文法，Ｍ可能含有一些多重

定义的条目。例如 Ｇ左递归或二义的话，Ｍ至少含一个多重定义的条目。

例３．１５　以例３．７的条件语句为例，为方便起见，将文法重写如下：

　　ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｅ ｐａｒｔ｜ｏｔｈｅｒ／＊ｅ ｐａｒｔ指ｏｐｔｉｏｎａｌ ｅｌｓｅ ｐａｒｔ＊／

　　ｅ ｐａｒｔ→ｅｌｓｅｓｔｍｔ｜ε （３．９）

　　Ｅ→ｂ

它的分析表见表３．３。

Ｍ［ｅ ｐａｒｔ，ｅｌｓｅ］条目包括ｅ ｐａｒｔ→ｅｌｓｅｓｔｍｔ和ｅ ｐａｒｔ→ε，因为ＦＯＬＬＯＷ（ｅ ｐａｒｔ）＝

｛ｅｌｓｅ，Ｓ｜｝。这个文法是二义的，即看见ｅｌｓｅ时使用哪个产生式。可以只选择ｅ ｐａｒｔ→ｅｌｓｅ

ｓｔｍｔ来解决这种二义性，这个选择刚好满足ｅｌｓｅ和最接近的ｔｈｅｎ配对这个约定。 �

表３．３　文法（３．９）的预测分析表

非终结符
输入符号

ｏｔｈｅｒ ｂ ｅｌｓｅ ｉｆ ｔｈｅｎ 　Ｓ｜

ｓｔｍｔ ｓｔｍｔ→ｏｔｈｅｒ ｓｔｍｔ→ｉｆ．．．

ｅ ｐａｒｔ
ｅ ｐａｒｔ→ｅｌｓｅｓｔｍｔ

ｅ ｐａｒｔ→ε
ｅ ｐａｒｔ→ε

ｅｘｐｒ ｅｘｐｒ→ｂ

可以证明，一个文法的预测分析表没有多重定义的条目，当且仅当该文法是ＬＬ（１）的。

还可以证明，算法３．２为ＬＬ（１）文法Ｇ产生的分析表能分析Ｌ（Ｇ）的所有句子，也仅能分析Ｌ

（Ｇ）的句子。

剩下的一个问题是，当分析表有多重定义的条目时应该怎么办。一种办法是求助于文

法变换，消除左递归和提取所有可能的左因子，以期得到的新文法的分析表没有多重定义的

条目。遗憾的是，有些文法不论怎么变化也不能产生ＬＬ（１）文法，文法（３．９）是一个这样的
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例子，它的语言没有ＬＬ（１）文法。正如我们所看见的，让 Ｍ［ｅ ｐａｒｔ，ｅｌｓｅ］＝｛ｅ ｐａｒｔ→ｅｌｓｅ

ｓｔｍｔ｝，仍可以用预测分析器对（３．９）进行分析。一般来说，没有一个普遍适合的规则可用来

删除多重定义的条目使其成为单值而不影响分析器识别的语言。

使用预测分析的主要困难在于为源语言写一个能构造出预测分析器的文法。虽然左递

归的消除和提左因子是简单的，但它们使得结果文法难读并且不易用于翻译。３．５节介绍

的ＬＲ分析器可以克服这些问题。

３．３．６　预测分析的错误恢复

在讨论预测分析的错误恢复前，先对编译器的错误处理做一个概述。

如果编译器只处理正确的程序，它的设计和实现可以大大简化，但是程序员往往不是一

次就能把程序写正确的，好的编译器应能帮助程序员识别和定位错误。虽然错误是那样容

易发生，但是几乎所有程序设计语言的规范没有描述编译器应该怎样处理语法错误。

在设计编译器时，如果从一开始就计划错误处理，那么就可以简化编译器的结构，并且

改进它对错误的响应。

大多数的程序错误可以简单加以归类：６０％是标点符号错，２０％是算符或运算对象错，

１５％是关键字错，剩下５％是其他类型的错误。大多数的标点符号错是属于分号使用不正

确。分号错误出现如此普遍的一个原因是各种语言的分号使用有很大区别，Ｐａｓｃａｌ语言把

分号作为语句的分隔符，而Ｃ语言把分号作为语句的结束符。后一种使用较少出错。另一

原因是分号除了上面的这个作用外，不再有其他的含义。算符错误的典型例子是忽略了：＝

的冒号。关键字拼写错很少出现。

程序错误又可以根据性质来区分。例如，错误可能是：

（１）词法错误，如标识符、关键字或算符的拼写错；

（２）语法错误，如算术表达式的括号不配对；

（３）语义错误，如算符作用于不相容的运算对象；

（４）逻辑错误，如无穷的递归调用。

大多数错误的诊断和恢复集中在语法分析阶段，一个原因是大多数错误是语法错误，另

一原因是现代分析方法的准确性，它们能以非常有效的方法诊断语法错误。在编译的时候，

准确地诊断语义和逻辑错误是困难得多的事情。

分析器对错误处理的基本目标是：

（１）清楚而准确地报告错误的出现；

（２）迅速地从每个错误中恢复过来，以便诊断后面的错误；

（３）它不应该使正确程序的处理速度降低太多。

这些目标的有效实现面临着挑战。幸好，常见的错误是简单的，直截了当地出错处理机
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制一般就够用了。但是，有些时候，错误的实际位置远远先于发现它的位置，并且这种错误的

准确性质也难以推断。在另一些困难的场合，错误处理程序甚至还需要猜想程序员的本意。

错误处理程序应怎样报告错误？至少，它应该报告源程序的错误被检测到的位置（它可

能偏离错误的真正位置）。很多编译器采用的普遍办法是，印出违例的程序行，指出检测到

错误的地方。如果能够知道实际错误很可能是什么，这时还会附带一个诊断信息，如“此处

漏了分号”。

一旦查出错误，分析器应如何恢复？我们会结合各种语法分析方法介绍几种一般性的

策略，但没有哪一种策略占明显优势。大多数情况下，检测到一个错误就放弃继续分析的分

析器是不妥的，因为继续处理输入串还可以发现其他错误。通常，一些编译器试图恢复自己

到某个状态，使输入串的分析可以继续进行，剩余程序中的错误能不断地被检测出来。

不妥当的恢复可能会引起讨厌的、以假乱真的伪错误大量涌现，这些错误不是出自程序

员，而是错误恢复时改变了分析器的状态引起的。同样地，语法错误的恢复也可能会引入语

义伪错误（它们由语义分析或代码生成阶段检查出来）。例如，错误恢复时，分析器可能跳过

某个变量声明，如ｚａｐ，以后在碰到ｚａｐ时，语法没有错，但由于符号表中无ｚａｐ的条目，因此

会产生“ｚａｐ没有定义”的信息。

一个保守的策略是，如果查到的后一个错误离前一个太近，就抑制这后一个错误的信

息。也就是说，在发现一个语法错误后，编译器要求能正确地分析几个记号，然后才可以报

告下一个错误。

看来，错误恢复的策略不得不进行折衷，考虑对常见错误类型的合理处理。另外，上述

基本目标的第二点在一些集成编程环境中已不重要，因为编译和编辑之间的切换是非常迅

速的。这样的编译器在发现第一个错误时便停下来，等待用户修改和重新提交编译。

非递归预测分析器的栈使得分析器希望和剩余输入匹配的符号变得明显，在下面的讨

论中将引用分析栈中的符号。当栈顶的终结符和下一个输入符号不匹配，或者栈顶是非终

结符Ａ，输入符号是ａ，而 Ｍ［Ａ，ａ］是空白，预测分析器即发现一个错误。

对于非递归的预测分析，采用紧急方式的错误恢复，这是最简单的方法，适用于大多数

分析方法。发现错误时，分析器每次抛弃一个输入记号，直到输入记号属于某个指定的同步

记号集合为止。同步记号一般是定界符，如分号或ｅｎｄ，它们在源程序中的作用是清楚的。

当然，编译器的设计者必须选择适当的同步记号。和以后要介绍的其他方法相比，这种方法

简单，不会陷入死循环。这种方法的缺点是常常跳过一段输入符号而不检查其中是否有其

他错误，但是在一个语句很少出现多个错误的情况下，它还是可以胜任的。

紧急方式的错误恢复的效果依赖于同步记号集合的选择。这种集合的选择应该使得分

析器能迅速地从实际可能发生的错误中恢复过来，一些提示如下：

（１）至少可以把 ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）的所有终结符放入非终结符Ａ的同步记号集合。如果跳
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过一些记号直到看见 ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）的元素，再把 Ａ弹出栈，分析一般可以继续下去。

（２）仅使用ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）作为Ａ的同步集合是不够的。例如，分号在Ｃ语言中作为语句

的结束符，那么作为语句开始符号的关键字很可能不出现在表达式非终符号的 ＦＯＬＬＯＷ集

合中。这样，仅按上面（１）来设定同步记号集合，作为赋值语句结束的分号的遗漏会引起下

一语句的开始关键字被跳过。

语言的结构往往是层次的，如表达式出现在语句中，语句出现在程序块中等等。可以把

高层结构的开始符号加到低层结构的同步记号集合中，例如，可以把语句开始的关键字加入

到表达式非终结符的同步记号集合。

（３）如果把 ＦＩＲＳＴ（Ａ）的终结符加入Ａ的同步记号集合，恢复关于 Ａ的分析是可能的，

只要 ＦＩＲＳＴ（Ａ）的终结符出现在输入中。

（４）如果非终结符可以产生空串，且出错时栈顶是这样的非终结符，那么可以使用产生

空串的产生式。这样做会延迟错误的发现，但不会遗漏，好处是可以减少错误恢复要考虑的

非终结符数。

（５）如果终结符在栈顶而不能匹配，简单的办法是，除了报告错误外，弹出此终结符，继

续分析。效果上，这种方式等于把所有其他的记号作为该终结符的同步集合。

例３．１６　按照文法（３．８）分析表达式时，使用ＦＯＬＬＯＷ符号和ＦＩＲＳＴ符号作为同步记号

是合情合理的。该文法的分析表（表３．１）重复在表３．４，并用ｓｙｎｃｈ来指示从非终结符的

ＦＯＬＬＯＷ集合中得到的同步记号。非终结符的 ＦＯＬＬＯＷ集合由例３．１２得到。

表３．４　同步记号加到表３．１的分析表上

非终结符
输入符号

ｉｄ ＋ ＊ （ ） 　Ｓ｜

Ｅ Ｅ→ＴＥ′ Ｅ→ＴＥ′ ｓｙｎｃｈ ｓｙｎｃｈ

Ｅ′ Ｅ′→＋ＴＥ′ Ｅ′→ε Ｅ′→ε

Ｔ Ｔ→ＦＴ′ ｓｙｎｃｈ Ｔ→ＦＴ′ ｓｙｎｃｈ ｓｙｎｃｈ

Ｔ′ Ｔ′→ε Ｔ′→＊ＦＴ′ Ｔ′→ε Ｔ′→ε

Ｆ Ｆ→ｉｄ ｓｙｎｃｈ ｓｙｎｃｈ Ｆ→（Ｅ） ｓｙｎｃｈ ｓｙｎｃｈ

表３．４的使用如下：如果分析器查找条目 Ｍ［Ａ，ａ］并发现它是空的，则跳过输入符号

ａ；如果条目是ｓｙｎｃｈ，则调用同步过程并把栈顶的非终结符弹出，恢复分析；如果栈顶的记号

不匹配输入符号，则从栈顶弹出该记号，如上面所提到的那样。

表３．４的分析器和错误恢复机制面临有语法错误的输入＋ｉｄ＊＋ｉｄ的行为见表３．５。 �
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表３．５　由预测分析器产生的分析和错误恢复动作

栈 输入 输出

　Ｓ｜Ｅ ＋ｉｄ＊＋ｉｄＳ｜ 出错，跳过＋

　Ｓ｜Ｅ ｉｄ＊ ＋ｉｄＳ｜ ｉｄ属于ＦＩＲＳＴ（Ｅ）

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ ｉｄ＊ ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′Ｆ ｉｄ＊ ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ｉｄ ｉｄ＊ ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ ＊ ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′Ｆ＊ ＊ ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′Ｆ ＋ｉｄＳ｜
出错：“＋”正好在 Ｆ的同步记号集

合中，无须跳过任何记号；Ｆ被弹出

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′ ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ＋ ＋ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′Ｆ ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ｉｄ ｉｄＳ｜

　Ｓ｜Ｅ′Ｔ′ 　Ｓ｜

　Ｓ｜Ｅ′ 　Ｓ｜

　Ｓ｜ 　Ｓ｜

上面讨论的紧急方式恢复没有涉及错误信息这个重要问题。一般来说，错误信息必须

由编译器的设计者提供。

３．４　自下而上分析

本节介绍自下而上分析的一般风格，称做移进－归约分析。编译器常用的移进－归约

分析方法叫做ＬＲ分析，Ｌ是指从左向右扫描输入，Ｒ是指构造最右推导的逆。将在３．５节

讨论ＬＲ分析。

３．４．１　归约

移进－归约分析为输入串构造分析树是从叶结点开始，朝着根结点逆序前进。可以把

这个过程看成是把输入串归约成文法的开始符号。在每一步归约，一个子串和某个产生式

的右部匹配，然后用该产生式的左部符号代替这个子串。如果每步都能恰当地选择子串，那
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么它实际跟踪的是最右推导过程的逆过程。

例３．１７　考虑文法

　　Ｓ→ａＡＢｅ

　　Ａ→Ａｂｃ｜ｂ

　　Ｂ→ｄ

句子 ａｂｂｃｄｅ可以按如下步聚归约成Ｓ。首先扫描 ａｂｂｃｄｅ，寻找能够匹配某产生式右部

的子串，子串 ｂ和ｄ都可以。选择最左边的ｂ，用 Ａ代替（因为有Ａ→ｂ），得到ａＡｂｃｄｅ。

现在子串 Ａｂｃ，ｂ和ｄ分别都匹配一个产生式的右部，虽然ｂ是匹配某产生式右部的最左子

串，但用 Ａ代替子串Ａｂｃ（有 Ａ→Ａｂｃ），得到 ａＡｄｅ。然后，因有 Ｂ→ｄ，那么用 Ｂ代替ｄ，得

ａＡＢｅ，再用 Ｓ代替此串。这样，归约序列：

　　ａｂｂｃｄｅ

　　ａＡｂｃｄｅ

　　ａＡｄｅ

　　ａＡＢｅ

　　Ｓ

表示了ａｂｂｃｄｅ到Ｓ的归约。

事实上，这些归约刻画出ａｂｂｃｄｅ的最右推导过程

　　Ｓ] ｒｍａＡＢｅ] ｒｍａＡｄｅ] ｒｍａＡｂｃｄｅ] ｒｍａｂｂｃｄｅ

的逆过程。 �

３．４．２　句柄

非形式地说，一个句型的句柄（ｈａｎｄｌｅ）是和一个产生式右部匹配的子串，并且，把它归约

成该产生式左部的非终结符代表了最右推导过程的逆过程的一步。在很多情况下，句型中

能和某产生式Ａ→β右部匹配的最左子串β就是句柄；但并非总是这样，有的时候用这个产

生式归约产生的串不能归约到开始符号。在例３．１７的第二个句型ａＡｂｃｄｅ中，如果用 Ａ代

替ｂ，得到ａＡＡｃｄｅ，那它就不能归约成Ｓ。基于这一点，必须给句柄更精确的定义。

形式地说，右句型（最右推导可得的句型）γ的句柄是一个产生式的右部β以及γ中的

一个位置，在这个位置可找到串β，用Ａ代替β（有产生式 Ａ→β）得到最右推导的前一个右

句型。即，如果Ｓ] ＊ｒｍαＡｗ ] ｒｍαβｗ，那么在α后的β是αβｗ的句柄。句柄右边的 ｗ仅含终结

符。注意，如果文法二义，那么句柄可能不惟一，因为一个句子可能不只一个最右推导。只

有文法无二义时，它的每个右句型才有惟一的句柄。

在上面的例中，ａｂｂｃｄｅ是右句型，它的句柄是 Ａ→ｂ的右部ｂ，并且在位置２。同样，

ａＡｂｃｄｅ也是右句型，它的句柄是 Ａｂｃ（有产生式Ａ→Ａｂｃ），并且也在位置２。
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例３．１８　考虑文法

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｅ

　　
Ｅ→Ｅ＊ Ｅ

Ｅ→（Ｅ）
（３．１０）

　　Ｅ→ｉｄ

和最右推导

　　Ｅ] ｒｍＥ＊ Ｅ

] ｒｍＥ＊ Ｅ＋ Ｅ

] ｒｍＥ＊ Ｅ＋ｉｄ３

] ｒｍＥ＊ｉｄ２＋ｉｄ３

] ｒｍｉｄ１＊ｉｄ２＋ｉｄ３

为方便起见，给ｉｄ以下标，并给每个右句型的句柄加底线。例如，ｉｄ１ 是右句型ｉｄ１＊ｉｄ２＋

ｉｄ３ 的句柄。注意，句柄右边的串仅含终结符。

因为文法（３．１０）是二义的，那么存在着该句子的另一个最右推导：

　　Ｅ] ｒｍＥ＋ Ｅ

] ｒｍＥ＋ｉｄ３

] ｒｍＥ＊ Ｅ＋ｉｄ３

] ｒｍＥ＊ｉｄ２＋ｉｄ３

] ｒｍｉｄ１＊ｉｄ２＋ｉｄ３

考虑右句型 Ｅ＊ Ｅ＋ｉｄ３，在这个推导中 Ｅ＊ Ｅ是句柄，而在上一个推导中ｉｄ３ 是句柄。

此例的两个最右推导类似于例３．４中两个最左推导。第一推导是＋的优先级高于＊，

而第二个反过来。 �

３．４．３　用栈实现移进—归约分析

如果使用移进—归约的方式分析句子，有两个问题必须解决。第一个是确定右句型中

将要归约的子串；第二个是，如果这个子串是多个产生式的右部，如何确定选择哪一个产生

式。在进入这些问题之前，首先看一下移进—归约分析器所使用数据结构的类型。

实现移进—归约分析的一种方便的办法是用栈保存文法符号，用输入缓冲区保存要分

析的串 ｗ，用Ｓ｜标记栈底，也用它标记输入串的右端。起初，栈是空的，串 ｗ在输入中，如下

所示：

　　栈　　　　　　输入

　　Ｓ｜　　　　　　ｗＳ｜

·７６·３．４　自下而上分析



分析器移动若干个（包括零个）输入符号入栈，直到句柄β在栈顶为止，再把β归约成恰当

的产生式左部。分析器重复这个过程，直到它发现错误；或者直到栈中只含开始符号并且输

入串为空：

　　栈　　　　　　输入

　　Ｓ｜Ｓ　　　　　　Ｓ｜

进入这个格局后，分析器停机并宣告分析完全成功。

例３．１９　逐步看移进—归约分析器在分析输入串ｉｄ１＊ｉｄ２＊ｉｄ３ 时的动作，文法是

（３．１０），使用例３．１８的第一种最右推导过程的逆过程。动作序列见表３．６。注意，由于文法

（３．１０）对这个输入有两种最右推导，所以还存在分析器可取的另一个动作序列。 �

表３．６　移进－归约分析器对于输入ｉｄ１＊ｉｄ２＋ｉｄ３ 的格局

栈 输入 动作

　Ｓ｜ ｉｄ１＊ｉｄ２＋ｉｄ３Ｓ｜ 移进

　Ｓ｜ｉｄ１ ＊ｉｄ２＋ｉｄ３Ｓ｜ 按Ｅ→ｉｄ归约

　Ｓ｜Ｅ ＊ｉｄ２＋ｉｄ３Ｓ｜ 移进

　Ｓ｜Ｅ＊ ｉｄ２＋ｉｄ３Ｓ｜ 移进

　Ｓ｜Ｅ＊ｉｄ２ ＋ｉｄ３Ｓ｜ 按Ｅ→ｉｄ归约

　Ｓ｜Ｅ＊Ｅ ＋ｉｄ３Ｓ｜ 移进

　Ｓ｜Ｅ＊Ｅ＋ ｉｄ３Ｓ｜ 移进

　Ｓ｜Ｅ＊Ｅ＋ｉｄ３ 　Ｓ｜ 按Ｅ→ｉｄ归约

　Ｓ｜Ｅ＊Ｅ＋Ｅ 　Ｓ｜ 按Ｅ→Ｅ＋Ｅ归约

　Ｓ｜Ｅ＊Ｅ 　Ｓ｜ 按Ｅ→Ｅ＊Ｅ归约

　Ｓ｜Ｅ 　Ｓ｜ 接受

分析器的基本动作是移进和归约，实际可能的动作还有两种，即接受和报错。

（１）移进动作　把下一个输入符号移进栈。

（２）归约动作　分析器知道句柄的右端已在栈顶，然后它确定句柄的左端在栈中的位

置，再决定用什么样的非终结符代替句柄。

（３）接受动作　分析器宣告分析成功。

（４）报错动作　分析器发现语法错误，调用错误恢复例程。

有一个重要的事实说明在移进—归约分析中栈的使用是合理的：句柄最终总是出现在

栈顶而不是在栈的里面。从表３．６可以看出这个事实是明显的，在第一步归约前和每一步

归约后，分析器必须移进若干个（包括零个）符号以使下一个句柄进栈，但它决不需要深入栈

中查找句柄。由此可知，使用栈对实现移进—归约是特别方便的。我们还必须解释怎样选
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取动作才可以使移进—归约分析器正常工作，马上要讨论的ＬＲ分析是一种这样的技术。

３．４．４　移进—归约分析的冲突

有些上下文无关文法不能使用移进—归约分析。这种文法的移进—归约分析器会到达

这样的格局：它根据栈中所有的内容和下一个输入符号不能决定是移进还是归约（移进—归

约冲突），或不能决定按哪一个产生式进行归约（归约－归约冲突）。现在给出一些语法结

构的例子，它们属于这种文法。从技术上讲，这些文法不属于３．５节定义的ＬＲ（ｋ）类，称它

们为非ＬＲ文法。ＬＲ（ｋ）中的ｋ代表向前看输入符号的个数，程序设计语言的文法都属于

ＬＲ（１）类，即向前看一个符号。

例３．２０　二义文法决不是ＬＲ的，例如考察悬空ｅｌｓｅ文法（３．５）

　　ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ

｜ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ

｜ｏｔｈｅｒ

如果移进—归约分析器处于格局

　　栈　　　　　　　　输入

　　⋯ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ ｅｌｓｅ⋯Ｓ｜

我们不知道ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ是否为句柄，这是移进—归约冲突，所以这个文法不是ＬＲ（１）。

更一般地说，没有一种二义文法是ＬＲ（ｋ）的（对任何ｋ）。 �

不过，必须指出，移进—归约分析还是可以用来分析某些二义文法的，如上面的ｉｆ－ｔｈｅｎ

－ｅｌｓｅ文法。当为含条件语句的两个产生式的文法构造这样的分析器时，存在着上面所讲

的冲突，如果采用优先于移进的策略来解决这个冲突，分析器的行为就自然了。３．６节将讨

论这种文法的分析器。

非ＬＲ出现的另一种情况是，知道了句柄，但根据栈里的内容和下一个输入符号不足以

决定按哪个产生式归约。下面的例子说明这种情况。

例３．２１　假定词法分析器对任何标识符回送记号ｉｄ而不管它是如何使用的，假如语言

的过程调用是给出它们的名字和参数表，并且数组元素的引用也用同样的语法。因为数组

引用的下标和过程调用的参数的翻译是不一样的，需要用不同的产生式来产生实参表和下

标表。这样，文法可以有下面一些产生式：

（１）ｓｔｍｔ→ｉｄ（ｐａｒａｍｅｔｅｒ ｌｉｓｔ）

（２）ｓｔｍｔ→ｅｘｐｒ：＝ｅｘｐｒ

（３）ｐａｒａｍｅｔｅｒ ｌｉｓｔ→ｐａｒａｍｅｔｅｒ ｌｉｓｔ，ｐａｒａｍｅｔｅｒ

（４）ｐａｒａｍｅｔｅｒ ｌｉｓｔ→ｐａｒａｍｅｔｅｒ

（５）ｐａｒａｍｅｔｅｒ→ｉｄ
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（６）ｅｘｐｒ→ｉｄ（ｅｘｐｒ ｌｉｓｔ）

（７）ｅｘｐｒ→ｉｄ

（８）ｅｘｐｒ ｌｉｓｔ→ｅｘｐｒ ｌｉｓｔ，ｅｘｐｒ

（９）ｅｘｐｒ ｌｉｓｔ→ｅｘｐｒ

由Ａ（Ｉ，Ｊ）开始的语句经词法分析后，变为记号流ｉｄ（ｉｄ，ｉｄ）⋯进入分析器。把前三个

记号移进栈后，分析器的格局是：

　　栈　　　　　　　输入

　　⋯ｉｄ（ｉｄ ，ｉｄ）⋯

很明显，栈顶的ｉｄ必须归约，但是按哪个产生式归约？如果 Ａ是过程名，应按产生式（５）归

约；如果 Ａ是数组名，应按产生式（７）归约。但是栈中的信息不能告诉我们应按哪个归约，

必须使用符号表中有关Ａ的信息。

解决这个问题的一种办法是把产生式（１）的记号ｉｄ改为ｐｒｏｃｉｄ，并且使用更聪明一点的

词法分析器，它识别出作为过程名的标识符时，返回记号ｐｒｏｃｉｄ。当然，这样做要求词法分

析器在返回记号前访问符号表。

这样修改后，处理 Ａ（Ｉ，Ｊ）时，分析器处于如下格局：

　　栈 输入

　　⋯ｐｒｏｃｉｄ（ｉｄ ，ｉｄ）⋯

或处于前面的格局。前者用产生式（５）归约，后者用产生式（７）归约。注意，栈中的第

三个符号用来决定归约用的产生式，虽然它本身不包含在这个归约中。移进—归约分析可

以深入到栈里取信息来指导分析。 �

３．５　ＬＲ分析器

本节提出一种高效的、自下而上的语法分析技术，它能适用于一大类上下文无关文法的

分析。这种技术叫做ＬＲ（ｋ）分析技术，ｋ是指在决定分析动作时向前看的符号个数。（ｋ）省

略时，表示ｋ是１。

在讨论ＬＲ分析算法后，我们提出构造ＬＲ分析表的三种技术。第一种方法叫做简单的

ＬＲ方法（简称ＳＬＲ），它最容易实现，但功能最弱。对某些文法，用另外两种方法能成功地产

生分析表，但用它却失败。第二种方法称为规范的ＬＲ方法，它功能最强，但代价也最大。

第三种方法叫做向前看的ＬＲ方法（简称ＬＡＬＲ），它的功能和代价处于另外两者之间。ＬＡＬＲ

方法可用于大多数程序设计语言的文法，它可以高效地实现。最后例举非ＬＲ的上下文无

关结构。
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３．５．１　ＬＲ分析算法

ＬＲ分析器的模型见图３．１１，它包括输入、输出、栈、驱动程序和含动作和转移两部分的

分析表。驱动程序对所有的ＬＲ分析方法都一样，不同的分析方法构造的分析表不同。分

析程序每次从输入缓冲区读一个符号，它使用栈存储形式为 ｓ０Ｘ１ｓ１Ｘ２ｓ２⋯Ｘｍｓｍ 的串，ｓｍ 在

栈顶。Ｘｉ是文法符号，ｓｉ是叫做状态的符号，状态符号概括了栈中它下面部分所含的信息。

栈顶的状态符号和当前的输入符号用来检索分析表，以决定移进—归约分析的动作。真正

实现时，文法符号不必出现在栈里，不过在我们的讨论中总是包含它们以帮助解释ＬＲ分析

的行为。

图３．１１　ＬＲ分析器的模型

分析表由两部分组成，即动作函数 ａｃｔｉｏｎ和转移函数ｇｏｔｏ。ＬＲ分析驱动程序的行为

是：它根据栈顶当前的状态ｓｍ 和当前的输入符号ａｉ，访问 ａｃｔｉｏｎ［ｓｍ，ａｉ］，它可能的４个值

如下：

（１）移进ｓ，其中ｓ是一个状态。

（２）按文法产生式Ａ→β归约。

（３）接受。

（４）出错。

函数 ｇｏｔｏ取状态和文法符号作为变元，产生一个状态。我们将会明白，用ＳＬＲ、规范的

ＬＲ和ＬＡＬＲ方法从文法 Ｇ构造的分析表的ｇｏｔｏ函数都是识别Ｇ的活前缀的确定有限自动

机的转换函数。这个ＤＦＡ的开始状态是初始时置于ＬＲ分析器栈中的状态。

文法 Ｇ的活前缀是它的右句型的前缀，该前缀不超过最右句柄的右端。由这个定义可

知，在活前缀的右端加上一些终结符后可以使它成为右句型，因此只要输入串的已扫描部分

可以归约成一个活前缀，那就意味着已经扫描的部分没有错误。ＬＲ分析栈中的文法符号总

是构成活前缀。
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ＬＲ分析器的格局是二元组，它的第一个成分是栈的内容，第二个成分是尚未扫描的输入。

　　（ｓ０Ｘ１ｓ１ Ｘ２ｓ２⋯Ｘｍｓｍ，ａｉａｉ＋１⋯ａｎＳ｜）

这个格局代表右句型

　　Ｘ１Ｘ２⋯ Ｘｍａｉａｉ＋１⋯ ａｎ

从这里可以看出，它本质上和一般的移进—归约分析器一样，只有栈中的状态是新出现的。

分析器的下一个动作是用当前输入符号 ａｉ和栈顶状态ｓｍ 访问分析表条目ａｃｔｉｏｎ［ｓｍ，

ａｉ］，４种不同的移动引起的格局变化如下：

（１）如果ａｃｔｉｏｎ［ｓｍ，ａｉ］＝移进ｓ，则分析器执行移进动作，进入格局

　　（ｓ０Ｘ１ｓ１ Ｘ２ｓ２⋯ Ｘｍｓｍａｉｓ，ａｉ＋１⋯ ａｎＳ｜）

即分析器把当前输入符号ａｉ和下一个状态ｓ移进栈，ａｉ＋１成为当前输入符号。

（２）如果ａｃｔｉｏｎ［ｓｍ，ａｉ］＝归约 Ａ→β，则分析器执行归约动作，进入格局

（ｓ０Ｘ１ｓ１Ｘ２ｓ２⋯Ｘｍ－ｒｓｍ－ｒＡｓ，ａｉａｉ＋１⋯ ａｎＳ｜）

其中ｓ＝ｇｏｔｏ［ｓｍ－ｒ，Ａ］，ｒ是β的长度。这里，分析器首先从栈中弹出２ｒ个符号，ｒ个状态符

号和ｒ个文法符号，这些文法符号刚好匹配产生式右部β，这时暴露出状态ｓｍ －ｒ。然后把产

生式左边的符号Ａ和 ｇｏｔｏ［ｓｍ－ｒ，Ａ］状态ｓ推入栈。在归约动作时，当前输入符号没有改变。

　　ＬＲ分析器的输出由归约时执行与归约

产生式有关的语义动作来产生，现在，我们暂

且认为输出就是打印归约产生式。

（３）如果ａｃｔｉｏｎ［ｓｍ，ａｉ］＝接受，则分析

完成。

（４）如果ａｃｔｉｏｎ［ｓｍ，ａｉ］＝出错，则分析

器发现错误，调用错误恢复例程。

ＬＲ分析算法总结在下面的算法中，所有

ＬＲ分析器都按这个算法动作，惟一的区别是

分析表的内容不一样。

算法３．３　ＬＲ分析算法。

输入　ＬＲ分析表和输入串 ｗ。

输出　若ｗ是句子，得到 ｗ的自下而上

分析，否则报错。

方法　最初，初始状态ｓ０ 在分析器的栈

顶，ｗＳ｜在输入缓冲区，然后分析器执行图

３．１２的程序，直至碰到接受或出错动作。 �

让ｉｐ指向ｗＳ｜的第一个符号；

ｒｅｐｅａｔｆｏｒｅｖｅｒｂｅｇｉｎ

　　令ｓ是栈顶的状态，ａ是ｉｐ指向的符号；

ｉｆａｃｔｉｏｎ［ｓ，ａ］＝移进ｓ′ｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

　　把ａ和ｓ′依次压入栈；

　　推进ｉｐ指向一下输入符号

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｉｆａｃｔｉｏｎ［ｓ，ａ］＝归约 Ａ→βｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

　　栈顶退掉２＊｜β｜个符号；

　　令ｓ′是现在的栈顶状态；

　　把Ａ和ｇｏｔｏ［ｓ′，Ａ］压入栈；

　　输出产生式Ａ→β

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｉｆａｃｔｉｏｎ［ｓ，ａ］＝接受ｔｈｅｎ

　　ｒｅｔｕｒｎ

ｅｌｓｅｅｒｒｏｒ（）

ｅｎｄ

图３．１２　ＬＲ分析程序
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　　例３．２２　表３．７给出一个算术表达式文法的ＬＲ分析表，该算术表达式的文法如下：

（１）Ｅ→Ｅ＋ Ｔ

（２）Ｅ→Ｔ

（３）Ｔ→Ｔ＊ Ｆ

（４）Ｔ→Ｆ

（５）Ｆ→（Ｅ）

（６）Ｆ→ｉｄ

表中各类动作的含义是：

（１）ｓｉ表示移进，把当前输入符号和状态ｉ压进栈；

（２）ｒｊ表示按第ｊ个产生式进行归约；

（３）ａｃｃ表示接受；

（４）空白表示出错。

表３．７　表达式文法的分析表

状态
动作 转移

ｉｄ ＋ ＊ （ ） 　Ｓ｜ Ｅ Ｔ Ｆ

０ ｓ５ ｓ４ １ ２ ３

１ ｓ６ ａｃｃ

２ ｒ２ ｓ７ ｒ２ ｒ２

３ ｒ４ ｒ４ ｒ４ ｒ４

４ ｓ５ ｓ４ ８ ２ ３

５ ｒ６ ｒ６ ｒ６ ｒ６

６ ｓ５ ｓ４ ９ ３

７ ｓ５ ｓ４ １０

８ ｓ６ ｓ１１

９ ｒ１ ｓ７ ｒ１ ｒ１

１０ ｒ３ ｒ３ ｒ３ ｒ３

１１ ｒ５ ｒ５ ｒ５ ｒ５

注意，对于终结符ａ，状态转移动作可以在动作表的条目ａｃｔｉｏｎ［ｓ，ａ］中找到，所以转移

表中仅给出非终结符 Ａ的ｇｏｔｏ［ｓ，Ａ］。另外，我们还没有解释表３．７的条目都是怎么确定

的，这个问题稍后讨论。

面对输入ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄ，栈内容和输入内容的变化序列在表３．８中给出。例如，在第

一行，ＬＲ分析器处于状态０，当前输入符号是ｉｄ。表３．７的第０行和ｉｄ列的动作是ｓ５，它的

含义是移进ｉｄ，再把状态５压进栈，如第二行所示。然后，＊成为当前输入符号，状态５面

·３７·３．５　ＬＲ分析器



对输入＊的动作是按 Ｆ→ｉｄ归约。这时两个符号（一个状态符号和一个文法符号）弹出栈，

状态０显露出来。因为ｇｏｔｏ［０，Ｆ］是３，因此把 Ｆ和３推进栈，到达第三行所示的格局。剩

余的动作也类似地决定。 �

表３．８　移进—归约分析器对于输入ｉｄ１＊ｉｄ２＋ｉｄ３ 的格局

栈 输 入 动 作

０ ｉｄ＊ｉｄ＋ｉｄＳ｜ 移进

０ｉｄ５ ＊ｉｄ＋ｉｄＳ｜ 按Ｆ→ｉｄ归约

０Ｆ３ ＊ｉｄ＋ｉｄＳ｜ 按Ｔ→Ｆ归约

０Ｔ２ ＊ｉｄ＋ｉｄＳ｜ 移进

０Ｔ２＊７ ｉｄ＋ｉｄＳ｜ 移进

０Ｔ２＊７ｉｄ５ ＋ｉｄＳ｜ 按Ｆ→ｉｄ归约

０Ｔ２＊７Ｆ１０ ＋ｉｄＳ｜ 按Ｔ→Ｔ＊ Ｆ归约

０Ｔ２ ＋ｉｄＳ｜ 按Ｅ→Ｔ归约

０Ｅ１ ＋ｉｄＳ｜ 移进

０Ｅ１＋６ ｉｄＳ｜ 移进

０Ｅ１＋６ｉｄ５ 　Ｓ｜ 按Ｆ→ｉｄ归约

０Ｅ１＋６Ｆ３ 　Ｓ｜ 按Ｔ→Ｆ归约

０Ｅ１＋６Ｔ９ 　Ｓ｜ 按Ｅ→Ｅ＋ Ｔ归约

０Ｅ１ 　Ｓ｜ 接受

３．５．２　ＬＲ文法和ＬＲ分析方法的特点

一个文法，如果能为它构造出所有条目都惟一的ＬＲ分析表，就说它是ＬＲ文法。存在

非ＬＲ的上下文无关文法（将在３．５．６节讨论），但程序设计语言的结构一般都是ＬＲ的。直

观上说，如果句柄出现在栈顶时，自左向右扫描的移进—归约分析器能及时识别它，那么文

法就是ＬＲ的，ＬＲ分析器不需要扫描整个栈就可以知道句柄是否出现在栈顶，因为栈顶的状

态符号包含了确定句柄所需要的一切信息。它是根据一个非常重要的事实：如果仅根据栈

内的文法符号就可以识别句柄的话，那么存在一个有限自动机，它自底向上读栈中的文法符

号就能确定栈顶是什么句柄（如果有的话）。ＬＲ分析表的转移函数本质上就是这样的有限

自动机。这个有限自动机并不需要随分析栈的每一步变化而自底向上读一次栈，因为如果

这个识别句柄的有限自动机自底向上读栈中的文法符号的话，它最后到达的状态正是这时

栈顶的状态符号所表示的状态，所以ＬＲ分析器可以从栈顶的状态确定它需要从栈中了解

的一切。在学习了下面的分析表构造方法以后，读者才能对这段话有深刻的理解。

能够用来帮助ＬＲ分析器作出移进—归约决定的另一个信息源是剩余输入的前ｋ个符
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号，我们最感兴趣的是ｋ＝０或ｋ＝１的情况，并且仅讨论ｋ≤１的情况。例如，表３．７仅向前

看一个符号。最多向前看ｋ个符号就可以决定动作的ＬＲ分析器所分析的文法叫做ＬＲ（ｋ）

文法。

ＬＲ分析器富有吸引力的原因是：

� 能够构造ＬＲ分析器来识别所有能用上下文无关文法写的程序设计语言的结构。

�ＬＲ分析方法是已知的最一般的无回溯的移进—归约方法，它能和其他移进—归约

方法一样有效地实现。

�ＬＲ方法能分析的文法类是预测分析法能分析的文法类的真超集。

�ＬＲ分析器能及时发现语法错误，在自左向右扫描输入的前提下，它快到不能再快的

程度。

这种方法的主要缺点是，对真正的程序设计语言文法，手工构造ＬＲ分析器的工作量太

大，因而需要专门的工具———ＬＲ分析器的生成器。幸好有很多这样的生成器可用，我们将

讨论其中之一Ｙａｃｃ的设计和使用。有了这样的生成器，只要写出上下文无关文法，就可以

用它自动产生该文法的分析器。如果文法二义或者有其他难以自左向右分析的结构，分析

器的生成器能定位这些结构，并向编译器的设计者报告这些情况。

ＬＬ文法和ＬＲ文法有明显的区别。对于ＬＲ（ｋ）文法，要求在看见了产生式右部推出的

所有东西和ｋ个向前看符号后，能够识别产生式右部的出现。这个要求远不如ＬＬ（ｋ）那样

严峻，ＬＬ（ｋ）文法要求在看见了右部推出的前ｋ个符号后就识别所使用的产生式。所以ＬＲ

文法比ＬＬ文法能描述更多的语言。

例３．２３　现有句型 γｌβｂｗ，其规范推导是Ｓ] ｒｍ⋯ ] ｒｍγＡｂｗ] ｒｍγｌβｂｗ，最后一步用的产

生式是Ａ→ｌβ。ＬＬ（１）方法在看见右部ｌβ的第一个符号ｌ时就必须决定用这个产生式，而

ＬＲ（１）方法在看见右部ｌβ的后继符号ｂ时决定用这个产生式。显然，和ＬＬ（１）方法相比，ＬＲ

（１）方法是在掌握了更多的信息后才决定用哪个产生式，因此ＬＲ（１）方法能力较强。 �

３．５．３　构造ＳＬＲ分析表

本小节讨论怎样从文法构造ＬＲ分析表。我们将给出三种方法，它们的功能和实现的

难易程度不同。第一种叫做简单的ＬＲ方法，简称ＳＬＲ方法，它最弱但最易实现。根据这种

方法构造的分析表叫做ＳＬＲ分析表，使用ＳＬＲ分析表的ＬＲ分析器叫做ＳＬＲ分析器，能够为

之构造ＳＬＲ分析器的文法叫做ＳＬＲ文法。另两种方法用向前看的信息来增强ＳＬＲ文法，所

以ＳＬＲ方法是研究ＬＲ分析的理想起点。

文法 Ｇ的ＬＲ（０）项目（简称项目）是在右部的某个地方加点的产生式。如产生式 Ａ→

ＸＹＺ对应有四个项目：

　　Ａ→·ＸＹＺ

·５７·３．５　ＬＲ分析器



　　Ａ→Ｘ·ＹＺ

　　Ａ→ＸＹ·Ｚ

　　Ａ→ＸＹＺ·

产生式Ａ→ε只有一个项目Ａ→·和它对应。直观地讲，项目表示在分析过程的某一点，

已经看见了产生式的多大部分（点的左边部分）和下面希望看见的部分。例如，上面的第一

个项目表示希望下一步从输入中看见由 ＸＹＺ推出的串，第二个项目表示我们刚从输入中看

见了由 Ｘ推出的串，下面希望看见由 ＹＺ推出的串。也可以这么说，点的左边代表历史信

息，而右边代表展望信息。

ＳＬＲ方法的主要思想是首先从文法构造识别活前缀的确定有限自动机。我们把项目按

一定方法组成集合，这些集合对应ＳＬＲ分析器的状态，也是这个ＤＦＡ的状态。这样的一族

ＬＲ（０）项目集，称做ＬＲ（０）项目集的规范族，它提供了构造ＳＬＲ分析表的基础。为了构造文

法的ＬＲ（０）项目集规范族，我们定义拓广文法和两个函数ｃｌｏｓｕｒｅ和ｇｏｔｏ。

如果文法 Ｇ的开始符号是Ｓ，那么 Ｇ的拓广文法Ｇ′是在Ｇ的基础上增加了新的开始符

号Ｓ′和产生式Ｓ′→Ｓ。新产生式的目的是用来指示分析器什么时候应该停止分析和宣布接

受输入。也就是当且仅当分析器执行归约Ｓ′→Ｓ时，意味着分析成功。

下面先讲闭包函数ｃｏｌｓｕｒｅ。

如果Ｉ是文法Ｇ的一个项目集，那么ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）是用下面两条规则从Ｉ构造的项目集：

（１）初始时，Ｉ的每个项目都加入ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）。

（２）如果Ａ→α·Ｂβ在ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）中，且 Ｂ→γ是产生式，那么如果项目 Ｂ→·γ还不在

ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）中的话，则把它加入。运用这条规则，直到没有更多的项目可加入ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）为止。

直观上，Ａ→α·Ｂβ在ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）中表示在分析过程的某一点，下一步应该从输入中看见

的可能是由 Ｂβ推出的串，因为 Ｂ→γ是产生式，也可以认为首先应该从输入中看见由γ推

出的子串，出于这个原因，把 Ｂ→·γ加入ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）。

例３．２４　考虑拓广的表达式文法

　　

Ｅ′→Ｅ

Ｅ→Ｅ＋ Ｔ｜Ｔ

Ｔ→Ｔ＊ Ｆ｜Ｆ

Ｆ→（Ｅ）｜ｉｄ

（３．１１）

如果Ｉ是项目集｛［Ｅ′→·Ｅ］｝，那么ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）含下列项目：

　　Ｅ′→·Ｅ

Ｅ→·Ｅ＋ Ｔ

Ｅ→·Ｔ

Ｔ→·Ｔ＊ Ｆ
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Ｔ→·Ｆ

Ｆ→·（Ｅ）

Ｆ→·ｉｄ

这里，由规则（１），Ｅ′→·Ｅ被加入ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）。因为 Ｅ紧挨在点的右边，由规则（２），把对应Ｅ

产生式的、点在左端的项目 Ｅ→·Ｅ＋ Ｔ和Ｅ→·Ｔ都加入。同样道理，把Ｔ→·Ｔ＊ Ｆ和

Ｔ→·Ｆ都加入。最后，再把 Ｆ→·（Ｅ）和 Ｆ→·ｉｄ也都加入。再没有其他项目可由规则（２）

加入。 �

函数ｃｌｏｓｕｒｅ可以如图３．１３那样计算。

　　　　　　　ｆｕｎｃｔｉｏｎｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）；

　　ｂｅｇｉｎ

Ｊ：＝Ｉ；

ｒｅｐｅａｔ

　　ｆｏｒＪ的每个项目Ａ→α·Ｂβ和Ｇ的每个

　　　　　产生式 Ｂ→γ，若Ｂ→·γ不在Ｊ中ｄｏ

　　　把 Ｂ→·γ加入Ｊ

ｕｎｔｉｌ没有更多的项目可以加入 Ｊ；

ｒｅｔｕｒｎＪ

　　ｅｎｄ

图３．１３　ｃｌｏｓｕｒｅ的计算

从上面知道，如果 Ｂ在点的右邻的一个项目加入ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ），那么与 Ｂ的各产生式对应

的并且点在左端的项目都加入这个闭包。事实上，并不需要列出由闭包运算加入的所有项

目 Ｂ→·γ，而只要列出这样的非终结符Ｂ就足够了，我们可以把项目集的项目分成两类：

（１）核心项目　它包括初始项目Ｓ′→·Ｓ和所有那些点不在产生式右部的左端的项目。

（２）非核心项目　它们的点在产生式右部的左端。

而且，每个所需要的项目集都可以由取核心项目集的闭包形成。当然，加入闭包的项目

决不会是核心项目。这样，如果扔掉所有的非核心项目，那么可以用较少的存储空间来表示

所需的项目集，因为非核心项目可以由闭包过程重新生成。

下面再看转移函数ｇｏｔｏ（Ｉ，Ｘ），其中Ｉ是项目集，Ｘ是文法符号。ｇｏｔｏ（Ｉ，Ｘ）的定义

是，满足［Ａ→α·Ｘβ］在Ｉ中所有项目［Ａ→αＸ·β］的集合的闭包。直观上讲，如果Ｉ是对某个

活前缀γ有效的项目集，那么ｇｏｔｏ（Ｉ，Ｘ）是对活前缀 γＸ有效的项目集。

例３．２５　如果Ｉ是两个项目的集合｛［Ｅ′→ Ｅ·］，［Ｅ→Ｅ·＋Ｔ］｝，那么ｇｏｔｏ（Ｉ，＋）包

括以下项目：

·７７·３．５　ＬＲ分析器



　　Ｅ→Ｅ＋·Ｔ

　　Ｔ→·Ｔ＊ Ｆ

　　Ｔ→·Ｆ

　　Ｆ→·（Ｅ）

　　Ｆ→·ｉｄ

这是通过考察Ｉ的项目，看＋是否紧挨在点的右边来计算ｇｏｔｏ（Ｉ，＋）的。Ｅ′→Ｅ·不是这

样的项目，但是 Ｅ→Ｅ·＋Ｔ是。把点移过＋得到｛［Ｅ→Ｅ＋·Ｔ］｝，然后求它的闭包。 �

现在可以构造拓广文法 Ｇ′的ＬＲ（０）项目集的规范族了，算法如图３．１４。

　　　　　　　　ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｉｔｅｍｓ（Ｇ′）；

ｂｅｇｉｎ

Ｃ：＝ ｃｌｏｓｕｒｅ（｛［Ｓ（→·Ｓ］｝）；

ｒｅｐｅａｔ

　　ｆｏｒ对 Ｃ的每个项目集Ｉ和每个文法符号Ｘ，

　　　　　　若ｇｏｔｏ（Ｉ，Ｘ）非空且不在 Ｃ中ｄｏ

　　　　把ｇｏｔｏ（Ｉ，Ｘ）加入Ｃ中

ｕｎｔｉｌ没有更多的项目可以加入 Ｃ

ｅｎｄ

图３．１４　项目集的构造

例３．２６　例３．２４文法（３．１１）的ＬＲ（０）项目集规范族见图３．１５，这些项目集的ｇｏｔｏ函数

以及接受活前缀的确定有限自动机 Ｄ的转换图形式显示在图３．１６。 �

　　　　　　　　　　Ｉ０：Ｅ′→·Ｅ　　　　　Ｉ５：　Ｆ→ｉｄ·

Ｅ→·Ｅ＋ Ｔ

Ｅ→·Ｔ Ｉ６： Ｅ→Ｅ＋·Ｔ

Ｔ→·Ｔ＊ Ｆ Ｔ→·Ｔ＊ Ｆ

Ｔ→·Ｆ Ｔ→·Ｆ

Ｆ→·（Ｅ） Ｆ→·（Ｅ）

Ｆ→·ｉｄ Ｆ→·ｉｄ

Ｉ１：Ｅ′→Ｅ· Ｉ７： Ｔ→Ｔ＊·Ｆ

Ｅ→Ｅ·＋ Ｔ Ｆ→·（Ｅ）

Ｆ→·ｉｄ

Ｉ２：Ｅ→Ｔ· Ｉ８： Ｆ→（Ｅ·）

Ｔ→Ｔ·＊Ｆ Ｅ→Ｅ·＋Ｔ
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Ｉ３：Ｔ→Ｆ· Ｉ９： Ｅ→Ｅ＋Ｔ·

Ｔ→Ｔ·＊ Ｆ

Ｉ４：Ｆ→（·Ｅ）

Ｅ→·Ｅ＋ Ｔ Ｉ１０： Ｔ→Ｔ＊ Ｆ·

Ｅ→·Ｔ

Ｔ→·Ｔ＊ Ｆ Ｉ１１： Ｆ→（Ｅ）·

Ｔ→·Ｆ

Ｆ→·（Ｅ）

Ｆ→·ｉｄ

图３．１５　文法（３．１１）的ＬＲ（０）项目集规范族

如果图３．１６中 Ｄ的每个状态都是接受状态且Ｉ０ 是初态，那么 Ｄ识别的正是文法

（３．１１）的活前缀。这决不是偶然的。可以证明，对每个文法Ｇ，项目集规范族的ｇｏｔｏ函数定

义了一个ＤＦＡ，它识别 Ｇ的活前缀。

图３．１６　接受活前缀的ＤＦＡＤ的转换图

事实上，也可以构造一个识别活前缀的ＮＦＡＮ，它的状态是项目本身，从Ａ→α·Ｘβ到Ａ

→αＸ·β有转换标记Ｘ，从 Ａ→α·Ｂβ到Ｂ→·γ有转换标记ε。项目集（Ｎ的状态集）Ｉ的

ｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）正好是２．３节定义的ＮＦＡ状态集的ε闭包。若从 Ｎ用子集构造法构造ＤＦＡ，那么

ｇｏｔｏ（Ｉ，Ｘ）正好给出了在这个ＤＦＡ中从Ｉ根据符号Ｘ的转换。按照这种观点，图３．１４的过

程ｉｔｅｍｓ（Ｇ′）正是子集构造法本身运用于从 Ｇ′构造的这个ＮＦＡＮ。
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如果 Ｓ′] ＊ｒｍαＡｗ]
＊
ｒｍαβ１β２ｗ，则说项目 Ａ→β１·β２ 对活前缀 αβ１ 是有效的。一般而言，一

个项目可能对好几个活前缀都是有效的。对任何活前缀αβ１，从项目Ａ→β１·β２ 有效这个事

实可以知道，当αβ１在分析栈的栈顶时，分析器应该移进呢还是归约。如果β２≠ε，那么它暗

示句柄还没有完全进栈，应该移进。如果β２＝ε，那么β１是句柄，应该用产生式Ａ→β１归约。

另一方面，一个活前缀可能有多个有效项目。一个活前缀 γ的有效项目集就是从上述

ＤＦＡ的初态出发，沿着标记为 γ的路径到达的那个项目集（状态），这是ＬＲ分析理论的一

条基本定理。这样，当活前缀γ在栈顶时，其有效项目集（也就是栈顶的状态）概括了所有

可以从栈中收集到的有用信息。我们不打算证明这个定理，而是在下面用例子来阐明。两

个不同的有效项目可能要求分析器采取不同的动作，一些这样的冲突可以由向前看下一个

输入符号解决，还有一些可以由下一小节的方法解决。当ＬＲ方法用于构造任意文法的分

析表时，不能期望所有分析动作的冲突都是可以解决的。

例３．２７　再次考察文法（３．１１），它的项目集和 ｇｏｔｏ函数显示在图３．１５和图３．１６中。

显然，串 Ｅ＋ Ｔ＊是（３．１１）的活前缀。在读完 Ｅ＋ Ｔ＊后，图３．１６的自动机处于状态Ｉ７，

它包含项目

　　Ｔ→Ｔ＊·Ｆ

　　Ｆ→·（Ｅ）

　　Ｆ→·ｉｄ

它们都对 Ｅ＋Ｔ＊有效。为了明白这一点，可以看下面３个最右推导：

　　Ｅ′] Ｅ　　　　　Ｅ′] Ｅ　　　　　Ｅ′] Ｅ

] Ｅ＋Ｔ ] Ｅ＋Ｔ ] Ｅ＋Ｔ

] Ｅ＋Ｔ＊Ｆ ] Ｅ＋Ｔ＊Ｆ ] Ｅ＋Ｔ＊Ｆ

] Ｅ＋Ｔ＊ｉｄ ] Ｅ＋Ｔ＊（Ｅ） ] Ｅ＋Ｔ＊ｉｄ

] Ｅ＋Ｔ＊Ｆ＊ｉｄ

这３个推导分别展示了 Ｔ→Ｔ＊·Ｆ、Ｆ→·（Ｅ）和 Ｆ→·ｉｄ的有效性。可以证明，不存在对

Ｅ＋Ｔ＊有效的其他项目了，这个证明留给感兴趣的读者。 �

以上完成了构造ＳＬＲ分析表的第一步，即从文法构造识别活前缀的确定有限自动机。

现在进行第二步，说明怎样从识别活前缀的确定有限自动机构造ＳＬＲ分析表的动作函数和

转移函数。该算法不可能为任何文法产生所有条目都惟一的分析表，但是它对许多程序设

计语言的文法是成功的。给定文法 Ｇ，我们拓广 Ｇ，产生 Ｇ′，从 Ｇ′构造它的项目集规范族

Ｃ，从 Ｃ使用下面的算法构造分析表的动作函数ａｃｔｉｏｎ和转移函数ｇｏｔｏ。这个算法需要知道

每个非终结符Ａ的ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）（见３．３节）。

算法３．４　构造ＳＬＲ分析表。

输入　拓广的文法 Ｇ′。
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输出　Ｇ′的ＳＬＲ分析表的ａｃｔｉｏｎ函数（动作表）和ｇｏｔｏ函数（转移表）。

方法　（１）构造 Ｇ′的ＬＲ（０）项目集规范族 Ｃ＝｛Ｉ０，Ｉ１，⋯，Ｉｎ｝。

（２）状态ｉ从Ｉｉ构造。ａｃｔｉｏｎ函数在状态ｉ的值如下确定：

（ａ）如果［Ａ→α·ａβ］在Ｉｉ中，并且ｇｏｔｏ（Ｉｉ，ａ）＝Ｉｊ，那么置ａｃｔｉｏｎ［ｉ，ａ］为ｓｊ，其含义

是把ａ和状态ｊ移进栈。这里，ａ必须是终结符。

（ｂ）如果［Ａ→α·］在Ｉｉ中，那么对ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）中的所有ａ，置ａｃｔｉｏｎ［ｉ，ａ］为ｒｊ，ｊ是

产生式Ａ→α的编号。这个动作的意思是按产生式 Ａ→α归约。这里，Ａ不是Ｓ′。

（ｃ）如果［Ｓ′→Ｓ·］在Ｉｉ中，那么置ａｃｔｉｏｎ［ｉ，Ｓ｜］为接受 ａｃｃ。

如果由上面规则产生的动作有冲突，那么该文法就不是ＳＬＲ（１）的。在这种情况下，这

个算法不产生分析器。

（３）使用下面规则构造ｇｏｔｏ函数在状态ｉ的值：

对所有的非终结符Ａ，如果ｇｏｔｏ（Ｉｉ，Ａ）＝Ｉｊ，那么ｇｏｔｏ［ｉ，Ａ］＝ｊ。

（４）不能由规则（２）和（３）定义的条目都置为ｅｒｒｏｒ。

（５）分析器的初始状态是包含［Ｓ′→·Ｓ］的项目集对应的状态。 �

由算法３．４决定的动作函数和转移函数组成的分析表叫做文法 Ｇ的ＳＬＲ（１）分析表，使

用 Ｇ的ＳＬＲ（１）分析表的ＬＲ分析器叫做Ｇ的ＳＬＲ（１）分析器，有ＳＬＲ（１）分析表的文法叫做

ＳＬＲ（１）文法。通常省略ＳＬＲ后面的（１），因为我们不讨论向前看两个或多个符号的分析器。

例３．２８　为文法（３．１１）构造ＳＬＲ分析表，它的ＬＲ（０）项目集规范族已在图３．１５给出。

首先考虑项目集Ｉ０：

　　

Ｅ′→·Ｅ

Ｅ→·Ｅ＋ Ｔ

Ｅ→·Ｔ

Ｔ→·Ｔ＊ Ｆ

Ｔ→·Ｆ

Ｆ→·（Ｅ）

Ｆ→·ｉｄ
项目 Ｆ→·（Ｅ）使得条目ａｃｔｉｏｎ［０，（］＝ｓ４，项目 Ｆ→·ｉｄ使得条目ａｃｔｉｏｎ［０，ｉｄ］＝ｓ５。Ｉ０ 的

其他项目不产生动作。现在考虑项目集Ｉ１：

　　Ｅ′→Ｅ·

　　Ｅ→Ｅ·＋ Ｔ

第一项导致ａｃｔｉｏｎ［１，Ｓ｜］＝ａｃｃ，第二项使得ａｃｔｉｏｎ［１，＋］＝ｓ６。再考虑Ｉ２：

　　Ｅ→Ｔ·

　　Ｔ→Ｔ·＊ Ｆ
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因为 ＦＯＬＬＯＷ（Ｅ）＝｛Ｓ｜，＋，）｝，因此第一项使得 ａｃｔｉｏｎ［２，Ｓ｜］＝ａｃｔｉｏｎ［２，＋］＝ａｃｔｉｏｎ［２，）］

＝ｒ２（因为 Ｅ→Ｔ的序号为２）。第二项使得ａｃｔｉｏｎ［２，＊］＝ｓ７。以这种方法继续下去可得

到表３．７的动作表和转移表。 �

每个ＳＬＲ（１）文法都不是二义的，但是有很多非二义的文法（包括一些程序设计语言结

构）都不是ＳＬＲ（１）的，这说明ＳＬＲ（１）文法的描述能力有限。

例３．２９　看下面文法：

　　Ｓ→Ｖ＝Ｅ

Ｓ→Ｅ

Ｖ→ ＊ Ｅ （３．１２）

Ｖ→ｉｄ

Ｅ→Ｖ

可以把Ｖ和Ｅ想象成分别代表左值和右值，左值表示一个存储单元，右值是一个可存储的

值。＊表示“取单元内容”的算符。文法（３．１２）的ＬＲ（０）项目集规范族如图３．１７所示。

　　　　　　　　　　Ｉ０：Ｓ′→·Ｓ　　　　　　　Ｉ５：Ｖ→ｉｄ·

Ｓ→·Ｖ＝Ｅ

Ｓ→·Ｅ Ｉ６：Ｓ→Ｖ＝·Ｅ

Ｖ→·＊ Ｅ Ｅ→·Ｖ

Ｖ→·ｉｄ Ｖ→·＊ Ｅ

Ｅ→·Ｖ Ｖ→·ｉｄ

Ｉ１：Ｓ′→Ｓ· Ｉ７：Ｖ→＊ Ｅ·

Ｉ２：Ｓ→Ｖ·＝Ｅ Ｉ８：Ｅ→Ｖ·

Ｅ→Ｖ· Ｉ９：Ｓ→Ｖ＝Ｅ·

Ｉ３：Ｓ→Ｅ·

Ｉ４：Ｖ→ ＊·Ｅ

Ｅ→·Ｖ

Ｖ→·＊Ｅ

Ｖ→·ｉｄ

图３．１７　文法（３．１２）的规范ＬＲ（０）族

考察项目集Ｉ２，这个集合的第一项目使得ａｃｔｉｏｎ［２，＝］是ｓ６。因为ＦＯＬＬＯＷ（Ｅ）包含＝

（因为 Ｓ] Ｖ＝Ｅ] ＊Ｅ＝Ｅ）。第二项目使得 ａｃｔｉｏｎ［２，＝］为按 Ｅ→Ｖ归约。这样，条目

ａｃｔｉｏｎ［２，＝］多重定义，因为既有移进条目又有归约条目在其中，状态２在输入符号是＝时

有移进—归约冲突。
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文法（３．１２）不是二义的。移进—归约冲突的出现说明了ＳＬＲ分析器的构造方法没有强

到记住足够多的上下文，以决定在看见了可归约到 Ｖ的串并且面临输入＝时，分析器应该

取什么动作。下面要讨论的规范ＬＲ方法和ＬＡＬＲ方法，将在更大的文法类上取得成功，包

括文法（３．１２）。 �

３．５．４　构造规范的ＬＲ分析表

现在给出从文法构造规范ＬＲ分析表的方法。回顾上面讲的ＳＬＲ方法，如果Ｉｉ包含项

目［Ａ→α·］且ａ在ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）中，那么状态ｉ要求面临ａ时按Ａ→α归约。但是在有些场

合下，当状态ｉ出现在栈顶、活前缀βα在栈中并且ａ是当前输入符号时，用 Ａ→α来归约却

是不合适的，因为在右句型中，ａ不可能跟随在βＡ的后面。

例３．３０　再来看例３．２９。在状态２有项目 Ｅ→Ｖ·，它对应上面的 Ａ→α·，＝对应上面

的ａ，它在ＦＯＬＬＯＷ（Ｅ）中。于是ＳＬＲ分析器在状态２且面临输入＝时，要求按Ｅ→Ｖ归约。

但是项目 Ｓ→Ｖ·＝Ｅ也在状态２中，因此分析器在状态２且面临＝时也要求移进。然而例

３．２９的文法不存在以 Ｅ＝⋯开始的右句型，因此分析器此时不应该把 Ｖ归约成Ｅ。 �

让状态含有更多的信息，使之能够剔除上述那些无效归约是完全可能的。我们可以设

想，必要时对状态进一步细分，使得ＬＲ分析器的每个状态能够确切地指出，当α后面跟哪

些终结符时才容许把α归约为Ａ。

重新定义项目，使之包含一个终结符作为第二个成分，这样就把更多的信息并入了状

态。项目的一般形式也就成了［Ａ→α·β，ａ］，其中Ａ→αβ是产生式，ａ是终结符号或Ｓ｜，这种

项目叫做ＬＲ（１）项目，１是第二个成分的长度，这个成分叫做项目的搜索符。搜索符对β非

空的项目［Ａ→α·β，ａ］是不起作用的，但对形式为［Ａ→α·，ａ］的项目，它表示只有在下一

个输入符号是ａ时，才能要求按Ａ→α归约。这样，分析器只有在输入符号是ａ时才按Ａ→

α归约，其中［Ａ→α·，ａ］在栈顶状态的ＬＲ（１）项目集中。这样的ａ的集合是ＦＯＬＬＯＷ（Ａ）

的子集，完全可能是真子集，如例３．３０那样。

我们说ＬＲ（１）项目［Ａ→α·β，ａ］对活前缀γ是有效的，如果存在着推导Ｓ] ＊ｒｍδＡｗ] ｒｍ

δαβｗ，其中：

（１）γ＝δα；

（２）ａ是ｗ的第一个符号，或者ｗ是ε且ａ是Ｓ｜。

例３．３１　考虑文法

　　Ｓ→ＢＢ

　　Ｂ→ｂＢ｜ａ

它有一个最右推导Ｓ] ＊ｒｍｂｂＢｂａ ] ｒｍｂｂｂＢｂａ。我们看到，项目［Ｂ→ｂ·Ｂ，ｂ］对活前缀γ＝ｂｂｂ

是有效的。根据上面定义，只需令δ＝ｂｂ，Ａ＝Ｂ，ｗ＝ｂａ，α＝ｂ且β＝Ｂ即可。
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再看该文法的另一个最右推导Ｓ] ＊ｒｍＢｂＢ ] ｒｍＢｂｂＢ，可以看出项目［Ｂ→ｂ·Ｂ，Ｓ｜］对活

前缀 Ｂｂｂ是有效的。 �

构造ＬＲ（１）项目集规范族的方法本质上和构造ＬＲ（０）项目集规范族的方法是一样的，

只需要修改ｃｌｏｓｕｒｅ函数和ｇｏｔｏ函数。

为了懂得ｃｌｏｓｕｒｅ运算的新定义，考虑对活前缀 γ有效的项目集中的项目［Ａ→α·Ｂβ，

ａ］。该文法必定存在一个最右推导Ｓ]
＊
ｒｍδＡａｘ] ｒｍδαＢβａｘ，其中 γ＝δα。假定βａｘ推出终结

符串ｂｙ，那么对每个形式为 Ｂ→η的产生式，有推导Ｓ] ＊ｒｍγＢｂｙ] ｒｍγηｂｙ，于是［Ｂ→·η，ｂ］

对γ有效。注意，ｂ可能是从β推出的第一个终结符，或者在推导βａｘ]
＊
ｂｙ中，β推出ε，ｂ

就成了ａ，总结这两种可能性，可以说ｂ是ＦＩＲＳＴ（βａｘ）中的任何终结符。注意，ｘ不可能含ｂｙ

的第一个终结符，所以ＦＩＲＳＴ（βａｘ）＝ＦＩＲＳＴ（βａ）。现在我们给出ＬＲ（１）项目集的构造算法。

算法３．５　构造ＬＲ（１）项目集。

输入　拓广文法 Ｇ′。

输出　ＬＲ（１）项目集，它们是对Ｇ′的若干个活前缀有效的项目集。

方法　构造项目集的函数ｃｌｏｓｕｒｅ和ｇｏｔｏ及主例程ｉｔｅｍｓ，见图３．１８。 �

　　　　　　　ｆｕｎｃｔｉｏｎｃｌｏｓｕｒｅ（Ｉ）；

ｂｅｇｉｎ

ｒｅｐｅａｔ

　　ｆｏｒＩ的每个项目［Ａ→α·Ｂβ，ａ］，Ｇ′中的每个产生式Ｂ→γ

　　　　　　和ＦＩＲＳＴ（βα）的每个终结符ｂ，如果［Ｂ→·γ，ｂ］不在Ｉ中ｄｏ

　　　　把［Ｂ→·γ，ｂ］加到Ｉ；

ｕｎｔｉｌ再没有项目可加到Ｉ；

ｒｅｔｕｒｎＩ

ｅｎｄ；

ｆｕｎｃｔｉｏｎｇｏｔｏ（Ｉ，Ｘ）；

ｂｅｇｉｎ

令Ｊ是项目［Ａ→αＸ·β，ａ］的集合，条件是［Ａ→α·Ｘβ，ａ］在Ｉ中；

ｒｅｔｕｒｎｃｌｏｓｕｒｅ（Ｊ）

ｅｎｄ；

ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｉｔｅｍｓ（Ｇ′）；

ｂｅｇｉｎ

Ｃ：＝ｃｌｏｓｕｒｅ（｛Ｓ′→·Ｓ，Ｓ｜｝）；

ｒｅｐｅａｔ
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　　ｆｏｒＣ的每个项目集Ｉ和每个文法符号Ｘ，若ｇｏｔｏ（Ｉ，Ｘ）非空

　　　　　　且不在 Ｃ中ｄｏ

　　　　把ｇｏｔｏ（Ｉ，Ｘ）加入 Ｃ中

ｕｎｔｉｌ再没有项目集可以加入 Ｃ中

ｅｎｄ

图３．１８　构造文法Ｇ′的ＬＲ（１）项目集

例３．３２　拓广文法

　　Ｓ′→Ｓ

　　Ｓ→ＢＢ （３．１３）

　　Ｂ→ｂＢ

图３．１９　文法（３．１３）的状态转移

的ＬＲ（１）项目集规范族见图３．１９，ｇｏｔｏ函数已在图中给出。另外，［Ｂ→·ｂＢ，ｂ／ａ］是两个

项目［Ｂ→·ｂＢ，ｂ］和［Ｂ→·ｂＢ，ａ］的缩写。 �
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下面给出从ＬＲ（１）的项目集构造ＬＲ（１）分析的动作函数和转移函数的规则。

算法３．６　构造规范的ＬＲ分析表。

输入　拓广文法 Ｇ′。

输出　文法 Ｇ′的规范ＬＲ分析的ａｃｔｉｏｎ函数和ｇｏｔｏ函数。

方法　（１）构造 Ｇ′的ＬＲ（１）项目集规范族 Ｃ＝｛Ｉ０，Ｉ１，⋯，Ｉｎ｝。

（２）从Ｉｉ构造分析器的状态ｉ，ａｃｔｉｏｎ函数在状态ｉ的值如下确定：

（ａ）如果［Ａ→α·ａβ，ｂ］在Ｉｉ中，且ｇｏｔｏ（Ｉｉ，ａ）＝Ｉｊ，那么置ａｃｔｉｏｎ［ｉ，ａ］为ｓｊ，这里，ａ

一定是终结符。

（ｂ）如果［Ａ→α·，ａ］在Ｉｉ中，且 Ａ≠Ｓ′，那么置ａｃｔｉｏｎ［ｉ，ａ］为ｒｊ，ｊ是产生式Ａ→α的

序号。

（ｃ）如果［Ｓ′→Ｓ·，Ｓ｜］在Ｉｉ中，那么置ａｃｔｉｏｎ［ｉ，Ｓ｜］＝ａｃｃ。

如果用上面规则构造出现了冲突，那么文法就不是ＬＲ（１）的。算法对此文法失败。

（３）ｇｏｔｏ函数在状态ｉ的值如下确定：

如果 ｇｏｔｏ（Ｉｉ，Ａ）＝Ｉｊ，那么ｇｏｔｏ［ｉ，Ａ］＝ｊ。

（４）用规则（２）和（３）未能定义的所有条目都置为ｅｒｒｏｒ。

（５）分析器的初始状态是包含［Ｓ′→·Ｓ，Ｓ｜］的项目集对应的状态。 �

用算法３．６产生的动作函数和转移函数构成的表叫做规范的ＬＲ（１）分析表，使用这种

表的ＬＲ分析器叫做规范的ＬＲ（１）分析器。如果动作函数没有多重定义的条目，那么这个文

法叫做ＬＲ（１）文法。和前面一样，如果不会引起误解的话，省略“（１）”。

例３．３３　文法（３．１３）的规范ＬＲ分析表见表３．９，产生式１，２和３分别是Ｓ→ＢＢ，Ｂ→ｂＢ

和 Ｂ→ａ。 �

表３．９　文法（３．１３）的规范ＬＲ分析表

状态
动作 转移

ｂ ａ 　Ｓ｜ Ｓ Ｂ

０ ｓ３ ｓ４ １ ２

１ ａｃｃ

２ ｓ６ ｓ７ ５

３ ｓ３ ｓ４ ８

４ ｒ３ ｒ３

５ ｒ１

６ ｓ６ ｓ７ ９

７ ｒ３

８ ｒ２ ｒ２

９ ｒ２
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　　所有的ＳＬＲ（１）文法都是ＬＲ（１）文法，但对于ＳＬＲ（１）文法，规范的ＬＲ分析器可能比同一

文法的ＳＬＲ分析器有更多的状态。上面例子的文法是ＳＬＲ文法，它的ＳＬＲ分析器只有７个

状态，而图３．１９有１０个状态。

对于例３．２９，当构造它的规范ＬＲ（１）分析表时，可以看到不存在任何冲突。

３．５．５　构造ＬＡＬＲ分析表

本小节介绍最后一种分析器的构造方法———ＬＡＬＲ（ｌｏｏｋａｈｅａｄＬＲ）技术。实际的编译器

经常使用这种方法，因为由它产生的分析表比规范ＬＲ的分析表要小得多，而对大多数一般

的程序设计语言来说，其语法结构都能方便地由ＬＡＬＲ文法表示。同样的结论对ＳＬＲ文法

几乎也是对的，但是有少数结构不能方便地由ＳＬＲ技术处理（例３．２９便是一个例子）。

就分析器的大小而言，ＳＬＲ和ＬＡＬＲ的分析表对同一个文法有同样多的状态，而规范ＬＲ

分析表要大得多。例如，对Ｐａｓｃａｌ这样的语言，ＳＬＲ和ＬＡＬＲ的分析表有几百个状态，而规范

ＬＲ分析表有几千个状态。所以，使用ＳＬＲ和ＬＡＬＲ的分析表比使用规范ＬＲ分析表要经济

得多。

再次考虑文法（３．１３），它的ＬＲ（１）项目集见图３．１９。取一对看起来类似的状态，如Ｉ４ 和

Ｉ７，它们都只有一个项目，并且第一成分都是Ｂ→ａ·，Ｉ４ 的搜索符是ｂ或ａ，Ｉ７ 的搜索符是Ｓ｜。

我们来看一下分析器中Ｉ４ 和Ｉ７ 的不同作用。注意，文法（３．１３）产生的是正规集 ｂ＊ａｂ

＊ａ。当读输入ｂｂ⋯ｂａｂｂ⋯ｂａ时，分析器把第一组ｂ和它后面的ａ移进栈，进入状态４。随

后，如果下一个输入符号是ｂ或ａ的话，分析器按产生式 Ｂ→ａ归约，因为ｂ或ａ属于第２

个ｂ＊ａ的开始符号。如果下一个输入符号是Ｓ｜，那么整个输入实际是ｂｂ⋯ｂａ的形式，它不

属于这个语言，这时状态４能正确地指出错误。

在读过第二个ａ后，分析器进入状态７。这时分析器必须看见输入结束标记Ｓ｜，否则输

入串就不是ｂ＊ａｂ＊ａ的形式。所以，合乎道理的做法是，面临Ｓ｜时，状态７应按 Ｂ→ａ归

约，面临ｂ或ａ时报告错误。

现在，我们把状态Ｉ４和Ｉ７ 合并为Ｉ４７，并把它们的搜索符合起来，成为［Ｂ→ａ·，ｂ／ａ／

Ｓ｜］。从Ｉ０，Ｉ２，Ｉ３ 和Ｉ６ 到达Ｉ４ 或Ｉ７ 的ａ转移现在都进入Ｉ４７，状态Ｉ４７的动作是不管面临任何

符号都归约。修改后的分析器的行为本质上和原来的一样，但它会把某些情况下的ａ归约

成Ｂ，例如输入是ｂｂａ或ｂａｂａｂ时，而原来的分析器对这些情况是报错的。值得庆幸的是，这

些错误最终还是会被逮住，而且是在移进下一个输入符号前被逮住。

更一般地说，我们寻找同心的ＬＲ（１）项目集，即略去搜索符后它们是相同的集合，并把

这些同心集合并成一个项目集。例如在图３．１９中，Ｉ４ 和Ｉ７，Ｉ３和Ｉ６以及Ｉ８ 和Ｉ９ 分别是同

心的项目集。注意，一般而言，一个心是对应文法的一个ＬＲ（０）项目集，另外，ＬＲ（１）文法可
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能会使多个项目集同心。

因为 ｇｏｔｏ（Ｉ，Ｘ）的心仅依赖于Ｉ的心，被合并集合的ｇｏｔｏ函数的结果集合也可以合

并，所以项目集合并时带来的 ｇｏｔｏ函数修改不会引起问题。动作函数应做相应的修改，使

得它能够反映合并前所有项目集的非出错动作。

对ＬＲ（１）文法，如果把所有的同心集合并，有可能导致冲突。但是这种冲突不会是移进

—归约冲突。因为，如果存在这种冲突，则意味着，面对当前的输入符号ａ，有一项目［Ａ→α

·，ａ］要求采取归约动作，同时又有另一项目［Ｂ→β·ａγ，ｂ］要求把ａ移进。这两个项目既

然同处于合并之后的项目集中，则意味着在合并前，必有某个ｃ使得［Ａ→α·，ａ］和［Ｂ→β·

ａγ，ｃ］同处于合并前的某一集合中。然而，这又意味着，原来的ＬＲ（１）项目集就已经存在着移

进—归约冲突，从而文法不是ＬＲ（１）的。因此，同心集的合并不会引起新的移进—归约冲突。

但是，同心集的合并有可能产生新的归约－归约冲突，如下面例子所示。

例３．３４　考虑文法

　　Ｓ′→Ｓ

　　Ｓ→ａＡｄ｜ｂＢｄ｜ａＢｅ｜ｂＡｅ

　　Ａ→ｃ

　　Ｂ→ｃ

它只产生四个串：ａｃｄ、ｂｃｄ、ａｃｅ和ｂｃｅ。构造该文法的ＬＲ（１）项目集，可以看出没有冲突，它

是ＬＲ（１）文法。在它的项目集中，对活前缀ａｃ有效的项目集为｛［Ａ→ｃ·，ｄ］，［Ｂ→ｃ·，ｅ

］｝，对ｂｃ有效的项目集为｛［Ａ→ｃ·，ｅ］，［Ｂ→ｃ·，ｄ］｝，这两集合都不含冲突，它们是同心

的。然而，它们合并后变成｛［Ａ→ｃ·，ｄ／ｅ］，［Ｂ→ｃ·，ｄ／ｅ］｝，它产生归约－归约冲突，因为

面临ｃ或ｄ时，不知道应该用哪个产生式进行归约。 �

下面，我们给出构造ＬＡＬＲ分析表的算法，其基本思想是，首先构造ＬＲ（１）项目集规范

族，如果它不存在冲突，则把同心集合并在一起，再按合并后的项目集构造分析表。这个方

法可以作为描述ＬＡＬＲ（１）文法的基本定义。在实际使用中，由于构造完整的ＬＲ（１）项目集

规范族需要很多的空间和时间，因而需要另找算法。

算法３．７　一个简易但耗空间的ＬＡＬＲ分析表构造法。

输入　拓广文法 Ｇ′。

输出　Ｇ′的ＬＡＬＲ分析表的ａｃｔｉｏｎ函数和ｇｏｔｏ函数。

方法　（１）构造ＬＲ（１）项目集规范族 Ｃ＝｛Ｉ０，Ｉ１，⋯，Ｉｎ｝。

（２）寻找ＬＲ（１）项目集规范族中同心的项目集，用它们的并集代替它们。

（３）令 Ｃ′＝｛Ｊ０，Ｊ１，⋯，Ｊｍ｝是合并后的ＬＲ（１）项目集族。ａｃｔｉｏｎ函数在状态ｉ的值以

与算法３．６同样的方式从Ｊｉ构造。如果出现分析动作的冲突，则算法不能产生分析表，此

文法不是ＬＡＬＲ（１）的。
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（４）ｇｏｔｏ函数在状态ｉ的值如下确定：如果Ｊｉ是若干个ＬＲ（１）项目集的并，即Ｊｉ＝Ｉ１∪

Ｉ２∪⋯∪Ｉｍ，那么ｇｏｔｏ（Ｉ１，Ｘ），ｇｏｔｏ（Ｉ２，Ｘ），⋯，ｇｏｔｏ（Ｉｍ，Ｘ）也同心，因为 Ｉ１，Ｉ２，⋯，Ｉｍ

都同心。记Ｊｋ为所有和ｇｏｔｏ（Ｉ１，Ｘ）同心的项目集的并，那么，ｇｏｔｏ（ｉ，Ｘ）＝ｋ。 �

由算法３．７产生的表叫做 Ｇ的ＬＡＬＲ分析表。如果没有分析动作的冲突，那么该文法

叫做ＬＡＬＲ（１）文法。在第（３）步构造的项目集族叫做ＬＡＬＲ（１）项目集族。

例３．３５　再次考虑文法（３．１３），它的转移图在图３．１９。如我们已提到的那样，有３对项

目集可以合并，Ｉ３和Ｉ６合并成

　　Ｉ３６：Ｂ→ｂ·Ｂ，ｂ／ａ／Ｓ｜

Ｂ→·ｂＢ，ｂ／ａ／Ｓ｜

Ｂ→·ａ，ｂ／ａ／Ｓ｜

Ｉ４和Ｉ７ 合并成

　　Ｉ４７：Ｂ→ａ·，ｂ／ａ／Ｓ｜

Ｉ８和Ｉ９ 合并成

　　Ｉ８９：Ｂ→ｂＢ·，ｂ／ａ／Ｓ｜

压缩项目集后的ＬＡＬＲ动作函数和移转函数如表３．１０所示。

表３．１０　文法（３．１３）的ＬＡＬＲ分析表

状态
动作 转移

ｂ ａ 　Ｓ｜ Ｓ Ｂ

０ ｓ３６ ｓ４７ １ ２

１ ａｃｃ

２ ｓ３６ ｓ４７ ５

３６ ｓ３６ ｓ４７ ８９

４７ ｒ３ ｒ３ ｒ３

５ ｒ１

８９ ｒ２ ｒ２ ｒ２

现在来看看转移函数是怎样计算的。考虑 ｇｏｔｏ（Ｉ３６，Ｂ），在原来的ＬＲ（１）项目集中，

ｇｏｔｏ（Ｉ３，Ｂ）＝Ｉ８，而Ｉ８ 现在是Ｉ８９的一部分。因此，置ｇｏｔｏ（Ｉ３６，Ｂ）＝Ｉ８９。如果考虑Ｉ３６的另

一部分Ｉ６，可以得到同样的结论，即ｇｏｔｏ（Ｉ６，Ｂ）＝Ｉ９，而Ｉ９ 现在是Ｉ８９的一部分。又例如，考

虑ｇｏｔｏ（Ｉ２，Ｂ），它指出了在面对ｂ执行了Ｉ２ 的移进动作之后的转移方向。原来的ＬＲ（１）

项目集中，ｇｏｔｏ（Ｉ２，Ｂ）＝Ｉ６，因为Ｉ６ 现在是Ｉ３６的一部分，所以ｇｏｔｏ（Ｉ２，Ｂ）＝Ｉ３６。于是，分

析表中状态２面对ｂ的条目是ｓ３６，其含意是移进ｂ，再把状态３６压在栈顶。 �

当输入串为ｂ＊ａｂ＊ａ时，不论是表３．９的ＬＲ分析器还是表３．１０的ＬＡＬＲ分析器，都
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给出了同样的移进—归约序列，其差别只是状态名不同而已。对于ＬＡＬＲ文法，这种关系总

是保持，即只要输入串正确。ＬＲ和ＬＡＬＲ分析始终形影相随。

当输入串有错误时，ＬＡＬＲ分析可能比ＬＲ分析多做了一些不必要的归约，但ＬＡＬＲ分析

决不会比ＬＲ分析移进更多的符号。即就准确地指出输入串的出错位置而言，ＬＡＬＲ分析和

ＬＲ分析是等效的。例如，若输入串是ｂｂａ时，ＬＡＬＲ分析的动作序列见表３．１１。

表３．１１　ＬＡＬＲ分析器对于输入ｂｂａ的格局

栈 输入 动作

（１）０ ｂｂａＳ｜ 移进

（２）０ｂ３６ ｂａＳ｜ 移进

（３）０ｂ３６ｂ３６ ａＳ｜ 移进

（４）０ｂ３６ｂ３６ａ４７ 　Ｓ｜ 按 Ｂ→ａ归约

（５）０ｂ３６ｂ３６Ｂ８９ 　Ｓ｜ 按 Ｂ→ｂＢ归约

（６）０ｂ３６Ｂ８９ 　Ｓ｜ 按 Ｂ→ｂＢ归约

（７）０Ｂ２ 　Ｓ｜ 报告错误

而如果用ＬＲ分析，分析器将把

　　０ｂ３ｂ３ａ４

推进栈，并在状态４发现错误，因为状态４面临Ｓ｜的动作是“出错”。两者的区别是ＬＲ分析及

时发现错误。

可以修改算法３．７，避免在建立ＬＡＬＲ（１）分析表的过程中构造完整的ＬＲ（１）项目集规范

族，以得到高效的ＬＡＬＲ分析表构造算法。有兴趣的读者可以查阅相关书籍。

例３．３４的文法是规范的ＬＲ（１）的，但不是ＬＡＬＲ（１）的。例３．２９的文法是ＬＡＬＲ（１）的，

但不是ＳＬＲ（１）的。这两个例子说明这三类文法的集合是不同的。

３．５．６　非ＬＲ的上下文无关结构

在３．５．２节曾经提到，若自左向右扫描的移进—归约分析器能及时识别出现在栈顶的

句柄，那么相应的文法就是ＬＲ的。而二义文法一定不是ＬＲ的，那么是否存在非二义并且

非ＬＲ的文法呢？可以通过例子来说明问题。

例３．３６　语言Ｌ＝｛ｗｗ
Ｒ
｜ｗ（（ａ｜ｂ）＊｝的文法

　　Ｓ→ａＳａ｜ｂＳｂ｜ε

不是ＬＲ的。直观上说，对于这个语言的任何一个句子，如 ａｂａａｂａ，扫描前一半字符时应该

压栈，扫描后一半字符时先做空归约，然后将剩余字符和栈中的字符通过归约进行比较，以
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保证后一半是前一半的逆。问题是，向前看一个字符无法判断是否已到达串的中点。因此

该文法不是ＬＲ（１）的，构造分析表时肯定会出现移进—归约冲突。事实上，对于任意大的

ｋ，总能找到一个句子，即使是向前看ｋ个字符也无法判断是否应该做空归约了。因此该文

法不是ＬＲ（ｋ）的。 �

例３．３７　为语言

　　Ｌ＝｛ａ
ｍ
ｂ
ｎ
｜ｎ＞ｍ≥０｝

写三个文法。它们分别是ＬＲ（１）的、二义的和非二义且非ＬＲ（１）的。

该语言的句子是 ａａ⋯ ａｂｂ⋯ｂ的形式，但后面ｂ的个数比前面ａ的个数多。为了保证

ｂ出现在ａ的后面，并且ｂ的个数不少于ａ的个数，那么应该有形如Ｓ→ａＳｂ这样的产生式。

为了能推导出更多的ｂ，应该有形如Ｓ→Ｓｂ的产生式。前一个产生式是把ｂ和前面的ａ进

行配对，由于 ｂ的个数比ａ的多，配对方式可以有多种。

如果将ａｍｂｎ的前ｍ个ｂ和ａｍ配对，如图３．２０所示，那么按此特点写出的文法

　　Ｓ→ＡＢ

　　Ａ→ａＡｂ｜ε

　　Ｂ→Ｂｂ｜ｂ

是ＬＲ（１）文法。

如果将ａ
ｍ
ｂ
ｎ
的后ｍ个ｂ和ａ

ｍ
配对，如图３．２１所示，那么按此特点写出的文法

　　Ｓ→ａＳｂ｜Ｂ

　　Ｂ→Ｂｂ｜ｂ

图３．２０　一种配对方式 图３．２１　另一种配对方式　 图３．２２　第三种配对方式

是非二义且非ＬＲ（１）文法。因为在分析时，当所有的ａ进栈后，要将中间的若干个ｂ归约成

Ｂ，使得剩下的ｂ的个数要和前面ａ的个数一致。向前看一个符号是不可能确定将栈顶的

ｂ归约成Ｂ还是移进下一个ｂ。

如果让ａ
ｍ
ｂ
ｎ
中的ａ和ｂ有不止一种配对方式，如图３．２２所示，那么它的文法就是二义

的，如

　　Ｓ→ａＳｂ｜Ｓｂ｜ｂ
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３．６　二义文法的应用

任何二义文法决不是ＬＲ文法，因而不属于上节所讨论的任何一类文法，这是一条定

理。但是，正如在这一节将要看到的，某些二义文法对说明和实现语言是有用的。像表达式

这样的语言结构，二义文法提供的说明比任何其他非二义文法提供的都要简短些，更自然

些。另外，为了便于对一些特殊情况进行优化，需要在文法中增加特殊情况产生式，以便把

它们从一般结构中分离出来，这种产生式的加入会使文法二义，这是二义文法的另一应用。

必须强调，虽然使用的文法是二义的，但若在所有情况下都说明了消除二义的一些规

则，以保证每个句子正好只有一棵分析树，那么整个语言的说明仍然是无二义的。

３．６．１　使用文法以外的信息来解决分析动作的冲突

我们考虑程序设计语言的表达式。下面有算符＋和＊的算术表达式文法是二义的，因

为它没有指出算符＋和＊的结合性和优先级：

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｅ｜Ｅ＊ Ｅ｜（Ｅ）｜ｉｄ （３．１４）

无二义的文法

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｔ｜Ｔ

Ｔ→Ｔ＊ Ｆ｜Ｆ （３．１５）

Ｆ→（Ｅ）｜ｉｄ

产生同样的语言，但给＋以较低的优先级，并让两个算符都是左结合的。有两点理由说明可

能使用文法（３．１４）而不是（３．１５）。首先，如我们将要看到的那样，算符＋和＊的结合性和优

先级可以方便地改变而无须修改文法（３．１４），也不会改变分析器的状态数。其次，文法

（３．１５）的分析器要花一部分时间来完成产生式 Ｅ→Ｔ和Ｔ→Ｆ的归约，而文法（３．１４）的分析

器不会消耗时间在归约这样的单非产生式（右部只有一个非终结符产生式）上。

文法（３．１４）用Ｅ′→Ｅ拓广后的ＬＲ（０）项目集在图３．２３。因为文法（３．１４）二义，因此从

这些项目集产生ＬＲ分析表时，肯定会出现分析动作的冲突，冲突出现在项目集Ｉ７和Ｉ８ 对

应的状态。假如我们用ＳＬＲ方法来构造动作表，Ｉ７ 产生的冲突在Ｅ→Ｅ＋ Ｅ引起的归约和

面临＋和＊的移进之间，因为＋和＊都在 ＦＯＬＬＯＷ（Ｅ）中。Ｉ８ 产生的冲突在 Ｅ→Ｅ＊ Ｅ引

起归约和面临＋和＊的移进之间。事实上，用任何一种ＬＲ分析表的构造方法都会产生这

些冲突。
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　　　　　　　　　　　Ｉ０：Ｅ′→·Ｅ　　　　　　　　Ｉ５：Ｅ→Ｅ＊·Ｅ

Ｅ→·Ｅ＋ Ｅ Ｅ→·Ｅ＋ Ｅ

Ｅ→·Ｅ＊ Ｅ Ｅ→·Ｅ＊ Ｅ

Ｅ→·（Ｅ） Ｆ→·（Ｅ）

Ｅ→·ｉｄ Ｆ→·ｉｄ

Ｉ１：Ｅ′→ Ｅ· Ｉ６：Ｅ→（Ｅ·）

Ｅ→Ｅ·＋ Ｅ Ｅ→Ｅ·＋ Ｅ

Ｅ→Ｅ·＊ Ｅ Ｅ→Ｅ·＊ Ｅ

Ｉ２：Ｅ′→（·Ｅ） Ｉ７：Ｅ→Ｅ＋ Ｅ·

Ｅ→·Ｅ＋ Ｅ Ｅ→Ｅ·＋ Ｅ

Ｅ→·Ｅ＊ Ｅ Ｅ→Ｅ·＊ Ｅ

Ｅ→·（Ｅ）

Ｅ→·ｉｄ Ｉ８：Ｅ→Ｅ＊ Ｅ·

Ｅ→Ｅ·＋ Ｅ

Ｉ３：Ｅ→ｉｄ· Ｅ→Ｅ·＊ Ｅ

Ｉ４：Ｅ→Ｅ＋·Ｅ Ｉ９：Ｅ→（Ｅ）·

Ｅ→·Ｅ＋ Ｅ

Ｅ→·Ｅ＊ Ｅ

Ｅ→·（Ｅ）

Ｅ→·ｉｄ

图３．２３　文法（３．１４）拓广后的ＬＲ（０）项目集

这些冲突可以用有关＋和＊的优先级和结合性的信息来解决。考虑输入ｉｄ＋ｉｄ＊

ｉｄ，基于图３．２３的分析器在处理ｉｄ＋ｉｄ后进入状态７，形成如下格局：

　　　　栈 　　　　　　　　　输入

　　０Ｅ１＋４Ｅ７ ＊ｉｄＳ｜

如果＊的优先级高于＋，分析器应把＊移进栈，准备归约＊和它两侧的ｉｄ到一个表达式。

这正是该语言的ＳＬＲ分析器（表３．７）要做的。另一方面，如果＋的优先级高于＊，那么分析

器应该归约。这样，根据＋和＊的优先关系就可以解决状态７的 Ｅ→Ｅ＋ Ｅ归约和面临＊

的移进之间的冲突。

如果输入是ｉｄ＋ｉｄ＋ｉｄ的话，分析器处理完ｉｄ＋ｉｄ后到达的格局和上面的惟一区

别是下一个输入符号是＋而不是＊。在状态７面临＋时仍有移进—归约冲突，现在是由算

符＋的结合性来解决冲突。如果＋是左结合，正确的动作是按 Ｅ→Ｅ＋ Ｅ归约，即第一个

＋及其前后的ｉｄ应看成一组。这个选择和例３．２４文法的ＳＬＲ分析器的动作是一致的。
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总之，假如＋是左结合的，那么在状态７面临＋时应该按 Ｅ→Ｅ＋Ｅ归约；如果＊的优

先级高于＋，那么在状态７面临＊时应该移进。可以类似地讨论状态８，最后得出如下结

果：如果＊是左结合且优先级高于＋，那么不论面临＋还是＊，分析器在状态８的动作都是

按 Ｅ→Ｅ＊ Ｅ归约。

按这种方式处理，可以得到表３．１２的ＬＲ分析表，产生式（１）到产生式（４）分别是Ｅ→Ｅ

＋ Ｅ，Ｅ→Ｅ＊ Ｅ，Ｅ→（Ｅ）和 Ｅ→ｉｄ。有趣的是，类似的动作表可以从表３．７的ＳＬＲ表中

删去文法（３．１５）的单非产生式Ｅ→Ｔ和Ｔ→Ｆ的归约得到。（３．１４）这样的二义文法可用类

似的方法在构造ＬＡＬＲ分析表和规范的ＬＲ分析表中处理。

表３．１２　文法（３．１４）的分析表

状态
动作 转移

ｉｄ ＋ ＊ （ ） 　Ｓ｜ Ｅ

０ ｓ３ ｓ２ １

１ ｓ４ ｓ５ ａｃｃ

２ ｓ３ ｓ２ ６

３ ｒ４ ｒ４ ｒ４ ｒ４

４ ｓ３ ｓ２ ７

５ ｓ３ ｓ２ ８

６ ｓ４ ｓ５ ｓ９

７ ｒ１ ｓ５ ｒ１ ｒ１

８ ｒ２ ｒ２ ｒ２ ｒ２

９ ｒ３ ｒ３ ｒ３ ｒ３

再考虑下面的条件语句文法：

　　ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ

｜ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ

｜ｏｔｈｅｒ

可知该文法是二义的，因为它没有解决悬空ｅｌｓｅ的二义性。可以肯定，构造ＬＲ分析表时，会

碰到移进—归约冲突，即，当ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ在栈顶，并且ｅｌｓｅ是下一个输入符号时，究竟是

将ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ归约还是将ｅｌｓｅ移进。根据语言关于ｅｌｓｅ的配对规则，我们知道，对于这

种移进—归约冲突，忽略归约，采用移进，即优先移进。

３．６．２　特殊情况产生式引起的二义性

如果需要引入额外的产生式来表示由其余的产生式产生的语法结构的一种特殊情况
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时，文法会因加入了这额外的产生式而引起二义性，从而引起分析动作的冲突。我们先举一

个这种文法的例子。

历史上，公式编排预处理器ＥＱＮ中使用了特殊情况产生式，这是一个有趣的应用。在

ＥＱＮ中，描述数学表达式的文法用算符ｓｕｂ表示下角标并用算符ｓｕｐ表示上角标，这个文法

的片断见（３．１６）。花括号由预处理器用来表示复合表达式，ｃ作为表示任意正文串的记号。

（１）Ｅ→ＥｓｕｂＥｓｕｐＥ

（２）Ｅ→ＥｓｕｂＥ

（３）Ｅ→ＥｓｕｐＥ （３．１６）

（４）Ｅ→｛Ｅ｝

（５）Ｅ→ｃ

文法（３．１６）是二义的。该文法没有说明算符ｓｕｂ和ｓｕｐ的结合性和优先级。即使由它

们引起的二义性解决了，比方规定这两个算符的优先级相同并且都是右结合的，该文法仍然

是二义的。这是因为产生式（１）分离出了由产生式（２）和（３）产生的表达式的一种特例，即形

式为 ＥｓｕｂＥｓｕｐＥ的表达式。没有产生式（１），该文法产生的语言是一样的。把这种形式

的表达式处理为一种特殊情况的理由是，像ａｓｕｂｉｓｕｐ２这样的表达式应该排版成ａ
２
ｉ，而

不是ａ
２
ｉ或ａｉ２的形式。只有加上特殊情况产生式后，ＥＱＮ才能够产生这样特殊的输出。

如果构造该文法的ＬＲ分析表，我们会发现，存在移进—归约冲突和归约－归约冲突。

其中移进—归约冲突可以根据ｓｕｂ和ｓｕｐ这两个算符的优先级和结合性来解决。归约－归

约冲突在产生式

　　Ｅ→ＥｓｕｂＥｓｕｐＥ

　　Ｅ→ＥｓｕｐＥ

之间。即当 ＥｓｕｂＥｓｕｐＥ出现在栈顶时，我们是按前一个产生式将 ＥｓｕｂＥｓｕｐＥ归约，

还是按后一个产生式将ＥｓｕｐＥ归约。显然，应该优先特殊情况产生式，即按前一个产生式

归约。这样，和该特殊情况产生式相联的语义动作可以用更专门的措施来产生这样特定的

输出。

写一个分离特殊情况语法结构的无二义文法是非常困难的。为了体会这是何等的困

难，请读者为文法（３．１６）构造等价的无二义文法，它分离形式为ＥｓｕｂＥｓｕｐＥ的表达式。

３．６．３　ＬＲ分析的错误恢复

ＬＲ分析器在访问动作表时若遇到出错条目，那么它就发现了错误。但是在访问转移表

时它决不会遇到出错条目。只要已扫描的输入出现一个不正确的后继，ＬＲ分析器便立即报

告错误，决不会把不正确的后继移进栈。规范的ＬＲ分析器甚至在报告错误之前决不做任
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何无效归约，但ＳＬＲ和ＬＡＬＲ分析器在报告错误前有可能执行几步这样的归约。

在ＬＲ分析中，可以如下实现紧急方式的错误恢复：从栈顶开始退栈，直至出现状态ｓ，

它有预先确定的非终结符Ａ的转移；然后抛弃若干个（可以是零个）输入符号，直至找到符

号ａ，它能合法地跟随 Ａ；分析器再把Ａ和状态ｇｏｔｏ［ｓ，Ａ］压进栈，恢复正常分析。Ａ的选

择可能不惟一，一般来说 Ａ应是代表较大程序结构的非终结符，如表达式、语句或程序块。

例如，若 Ａ是非终结符ｓｔｍｔ，那么ａ可以是分号或ｅｎｄ。

这种错误恢复方法的实质是试图分离含错的语法短语。分析器认为由 Ａ推出的串含

有一个错误，该串的一部分已经处理，这个处理的结果是若干状态已加到栈顶。这个串的其

余部分仍在剩余输入中。分析器试图跳过这个串的其余部分，在剩余输入中找到一个符号，

它能合法地跟随Ａ。通过从栈中移出一些状态，跳过若干输入符号，把ｇｏｔｏ［ｓ，Ａ］推进栈，

分析器装扮成已发现了Ａ的一个实例，并恢复正常分析。

错误恢复的另一种方式叫做短语级恢复。当发现错误时，分析器对剩余输入作局部纠

正，它用可以使分析器继续分析的串来代替剩余输入的前缀。典型的局部纠正是用分号代

替逗号，删除多余的分号，或插入遗漏的分号等。编译器的设计者必须仔细选择替换的串，

以免引起死循环。死循环是可能的，例如，总是在当前输入符号的前面插入一些东西。

这种替换可以纠正任何输入串，但是它的主要缺点是很难应付实际错误出现在诊断点

以前的情况。

对ＬＲ分析来说，短语级恢复的实现由考察ＬＲ分析表的每一个错误条目并根据语言的

使用情况，决定最可能进入该条目的输入错误，然后为该条目编一个适当的错误恢复过程。

可以在分析表动作域的每个空白条目填上一个指示器，它指向编译器设计者为之设计

的错误处理例程。该例程的动作包括在输入中插入、删除或改变输入符号等。要注意，所做

的选择不应引起ＬＲ分析器进入无限循环。保证至少有一输入符号被删除或最终被移进，

在到达输入的末尾时保证栈最终会缩短的策略就足以防止这个问题。

例３．３８　考虑表达式文法

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｅ｜Ｅ＊ Ｅ｜（Ｅ）｜ｉｄ

表３．１３给出了这个文法的ＬＲ分析表，它在表３．１２的基础上加了错误诊断和恢复。我们把

某些错误条目改成了归约。这样修改会推迟错误的发现，多执行了一步或几步归约，但错误

仍在移进下一个符号前被捕获。表３．１２的其余空白条目已经改成了调用错误处理例程。

错误处理例程如下：

ｅ１：／＊ 分析器处于状态０，２，４或５时，要求输入符号为运算对象首符，即ｉｄ或左括号。

若遇到的是＋，＊或Ｓ｜时，调用此例程。＊／

把一个假想的ｉｄ压进栈，上面盖上状态３（状态０，２，４和５面临ｉｄ时的转移）。给出诊

断信息“缺少运算对象”。
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表３．１３　有错误处理例程的ＬＲ分析表

状态
动作 转移

ｉｄ ＋ ＊ （ ） 　Ｓ｜ Ｅ

０ ｓ３ ｅ１ ｅ１ ｓ２ ｅ２ ｅ１ １

１ ｅ３ ｓ４ ｓ５ ｅ３ ｅ２ ａｃｃ

２ ｓ３ ｅ１ ｅ１ ｓ２ ｅ２ ｅ１ ６

３ ｒ４ ｒ４ ｒ４ ｒ４ ｒ４ ｒ４

４ ｓ３ ｅ１ ｅ１ ｓ２ ｅ２ ｅ１ ７

５ ｓ３ ｅ１ ｅ１ ｓ２ ｅ２ ｅ１ ８

６ ｅ３ ｓ４ ｓ５ ｅ３ ｓ９ ｅ４

７ ｒ１ ｒ１ ｓ５ ｒ１ ｒ１ ｒ１

８ ｒ２ ｒ２ ｒ２ ｒ２ ｒ２ ｒ２

９ ｒ３ ｒ３ ｒ３ ｒ３ ｒ３ ｒ３

ｅ２：／＊ 分析器处于状态０，１，２，４或５，遇到右括号时调用此例程。＊／

删除输入右括号。给出诊断信息“不配对的右括号”。

ｅ３：／＊ 分析器处于状态１或６，期望运算符，但遇到的却是ｉｄ或左括号时，调用此例

程。＊／

把＋压进栈，盖上状态４。给出诊断信息“缺少算符”。

ｅ４：／＊ 分析器处于状态６，期望运算符或右括号，但遇到的却是Ｓ｜时，调用此例程。＊／

把右括号压入栈，盖上状态９。给出诊断信息“缺少右括号”。

读者可以用一个有语法错误的简短表达式为例，体会该错误恢复方法的效果。 �

３．７　分析器的生成器

本节说明分析器的生成器如何用来帮助构造编译器的前端。我们将ＬＡＬＲ分析器的生

成器Ｙａｃｃ（ＹｅｔＡｎｏｔｈｅｒＣｏｍｐｉｌｅｒ－Ｃｏｍｐｉｌｅｒ）作为讨论的基础，因为它实现了前两节讨论的许

多概念，并且使用广泛。Ｙａｃｃ是上世纪７０年代初期分析器的生成器盛行时的产物，它已经

被用来帮助实现了几百个编译器，现在它仍然是ＵＮＩＸ系统下的一个好工具。

３．７．１　分析器的生成器Ｙａｃｃ

一个翻译器可用Ｙａｃｃ按图３．２４表示的方式构造出来。首先，用Ｙａｃｃ语言将翻译器的

说明建立于一个文件（例如ｔｒａｎｓｌａｔｅ．ｙ）中。ＵＮＩＸ系统的命令
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　　ｙａｃｃｔｒａｎｓｌａｔｅ．ｙ

把文件ｔｒａｎｓｌａｔｅ．ｙ翻译为Ｃ语言文件，叫做ｙ．ｔａｂ．ｃ，它使用的是ＬＡＬＲ方法。程序ｙ．ｔａｂ．ｃ包

含用Ｃ写的ＬＡＬＲ分析器和其他用户准备的Ｃ语言例程。为了使ＬＡＬＲ分析表少占空间，紧

凑技术被用来压缩分析表的大小。

然后，再用命令

　　ｃｃｙ．ｔａｂ．ｃ－ｌｙ

编译ｙ．ｔａｂ．ｃ，其中的选择项ｌｙ表示使用ＬＲ分析器的库（名字ｌｙ随系统而定），编译的结果

是目标程序ａ．ｏｕｔ，该目标程序能完成上面的Ｙａｃｃ程序指定的翻译。如果还需要其他过程

的话，它们可以和ｙ．ｔａｂ．ｃ一起编译或装载，就和使用Ｃ程序一样。

图３．２４　用Ｙａｃｃ建立翻译器

Ｙａｃｃ源程序由三部分组成：

　　声明

％％

翻译规则

％％

用Ｃ语言编写的支持例程

例３．３９　以构造一个简单的台式计

算器为例，说明怎样准备Ｙａｃｃ源程序。

该台式计算器读一个算术表达式，计算

并打印它的值。构造该台式计算器从下面算术表达式的文法开始：

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｔ｜Ｔ

　　Ｔ→Ｔ＊ Ｆ｜Ｆ

　　Ｆ→（Ｅ）｜ｄｉｇｉｔ

记号ｄｉｇｉｔ是０～９之间的单个数字。基于这个文法的Ｙａｃｃ台式计算器程序见图３．２５。

�

Ｙａｃｃ程序的声明部分有可选择的两节。第一节处于分界符％｛和％｝之间，它是一些普

通的Ｃ语言的声明，这里声明的常量和变量等由第二部分和第三部分的翻译规则或过程使

用。图３．２５中，这一节只有一个包含语句

　　＃ｉｎｃｌｕｄｅ＜ｃｔｙｐｅ．ｈ＞

因为这个文件含有谓词ｉｓｄｉｇｉｔ。

声明部分的第二节是文法终结符（即词法记号）的声明，图３．２５的语句

　　％ｔｏｋｅｎＤＩＧＩＴ

声明ＤＩＧＩＴ是记号。这一节声明的记号可用于Ｙａｃｃ程序的第二部分和第三部分。
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　　　　　　　　％｛

＃ｉｎｃｌｕｄｅ＜ｃｔｙｐｅ．ｈ＞

％｝

％ｔｏｋｅｎＤＩＧＩＴ

％％

ｌｉｎｅ　　：ｅｘｐｒ�＼ｎ�　　　　　　｛ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ＼ｎ��，Ｓ｜１）；｝

；

ｅｘｐｒ ：ｅｘｐｒ�＋�ｔｅｒｍ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１＋Ｓ｜３；｝

｜ｔｅｒｍ

；

ｔｅｒｍ ：ｔｅｒｍ�＊�ｆａｃｔｏｒ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１＊Ｓ｜３；｝

｜ｆａｃｔｏｒ

；

ｆａｃｔｏｒ ：�（�ｅｘｐｒ�）� ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜２；｝

｜ＤＩＧＩＴ

；

％％

ｙｙｌｅｘ（）｛

ｉｎｔｃ；

ｃ＝ｇｅｔｃｈａｒ（）；

ｉｆ（ｉｓｄｉｇｉｔ（ｃ）｛

　　ｙｙｌｖａｌ＝ｃ－�０�；

　　ｒｅｔｕｒｎＤＩＧＩＴ；

｝

ｒｅｔｕｒｎｃ；

｝

图３．２５　简单台式计算器的Ｙａｃｃ说明

Ｙａｃｃ程序的第二部分位于第一个％％后面，放置翻译规则，每条规则由一个文法产生

式和有关的语义动作组成。产生式集合

　　左部→选择１｜选择２｜⋯｜选择 ｎ

在Ｙａｃｃ中写成

　　左部 ：选择１｛语义动作１｝

｜选择２｛语义动作２｝

⋯
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｜选择ｎ｛语义动作ｎ｝

；

在Ｙａｃｃ产生式中，加单引号的字符�ｃ�是由单个字符ｃ组成的记号；没有引号的字母数字串，

若也没有声明为记号，则是非终结符。右部的各个选择之间用竖线隔开，最后一个右部的后

面用分号，表示该产生式集合结束。第一个左部非终结符是开始符号。

Ｙａｃｃ的语义动作是Ｃ语句序列。在语义动作中，符号Ｓ｜Ｓ｜表示引用左部非终结符的属性

值，而Ｓ｜ｉ表示引用右部第ｉ个文法符号的属性值。每当归约一个产生式时，执行与之关联的

语义动作，所以语义动作一般是从各Ｓ｜ｉ的值决定Ｓ｜Ｓ｜的值。在这个Ｙａｃｃ说明中，两个 Ｅ产生式

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｔ｜Ｔ

及和它们相关的语义动作写成

　　ｅｘｐｒ：ｅｘｐｒ�＋�ｔｅｒｍ　　｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１＋Ｓ｜３；｝

｜ｔｅｒｍ

；

注意，在第一个产生式中，非终符ｔｅｒｍ是右部的第三个文法符号，�＋�是第二个文法符号。

第一个产生式的语义动作是把右部ｅｘｐｒ的值和ｔｅｒｍ的值相加，把结果赋给左部非终结符

ｅｘｐｒ作为它的值。第二个产生式的语义动作描述省略，因为当右部只有一个文法符号时，语

义动作缺省就是表示值的复写，即它的语义动作是｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１；｝。

注意，我们加了一个新的开始产生式

　　ｌｉｎｅ：ｅｘｐｒ�＼ｎ�｛ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ＼ｎ��，Ｓ｜１）；｝

到这个Ｙａｃｃ程序。该产生式的意思是，这个台式计算器的输入是一个表达式后面跟一个换

行字符。它的语义动作是打印表达式的十进制值并且换行。

Ｙａｃｃ程序的第三部分是一些Ｃ语言写的支持例程。名字为ｙｙｌｅｘ（）的词法分析器必须提

供（当然也可以用Ｌｅｘ来产生ｙｙｌｅｘ（）），其他的过程，如错误恢复例程，需要的话，也可以加上。

词法分析器ｙｙｌｅｘ（）返回二元组（记号，属性）。返回的记号类别，如ＤＩＧＩＴ，必须在Ｙａｃｃ

程序的第一部分声明。属性值必须通过Ｙａｃｃ定义的变量ｙｙｌｖａｌ传给分析器。

图３．２５的词法分析器是非常粗糙的。它用Ｃ语言的函数ｇｅｔｃｈａｒ（）每次读一个输入字

符，如果是数字字符，取它的值存入变量ｙｙｌｖａｌ，返回记号ＤＩＧＩＴ，否则把字符本身作为记号返

回。若输入中有非法字符的话，它会引起分析器宣布一个错误而停机。

３．７．２　用Ｙａｃｃ处理二义文法

修改上节的Ｙａｃｃ程序，使台式计算器更加有用。首先，让台式计算器计算一列表达式，

每行一个，也允许表达式之间有空白行。为做到这样，改第一个规则为

　　ｌｉｎｅｓ：ｌｉｎｅｓｅｐｘｒ�＼ｎ�　　　｛ｐｒｉｎｔｆ（��％ｇ＼ｎ��，Ｓ｜２）；｝
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｜ｌｉｎｅｓ�＼ｎ�

｜

；

按照Ｙａｃｃ的规定，第三行的空选择表示ε。

其次，允许表达式使用多个数字组成的数，并将算符增加到包括＋，－（一元和二元），＊

和／。这一回用二义文法

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｅ｜Ｅ－Ｅ｜Ｅ＊ Ｅ｜Ｅ／Ｅ｜（Ｅ）｜－Ｅ｜ｎｕｍｂｅｒ

来描述表达式。最终的Ｙａｃｃ程序见图３．２６。

　　　　　　　　％｛

＃ｉｎｃｌｕｄｅ＜ｃｔｙｐｅ．ｈ＞

＃ｉｎｃｌｕｄｅ＜ｓｔｄｉｏ．ｈ＞

＃ｄｅｆｉｎｅＹＹＳＴＹＰＥｄｏｕｂｌｅ　　／＊ 将Ｙａｃｃ栈定义为ｄｏｕｂｌｅ类型 ＊／

％｝

％ｔｏｋｅｎＮＵＭＢＥＲ

％ｌｅｆｔ�＋��－�

％ｌｅｆｔ�＊��／�

％ｒｉｇｈｔＵＭＩＮＵＳ

％％

ｌｉｎｅｓ　：ｌｉｎｅｓｅｘｐｒ�＼ｎ�　　　　｛ｐｒｉｎｔｆ（��％ｇ＼ｎ��，Ｓ｜２）｝

｜ｌｉｎｅｓ�＼ｎ�

｜／＊ε＊／

；

ｅｘｐｒ ：ｅｘｐｒ�＋�ｅｘｐｒ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１＋Ｓ｜３；｝

｜ｅｘｐｒ�－�ｅｘｐｒ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１－Ｓ｜３；｝

｜ｅｘｐｒ�＊�ｅｘｐｒ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１＊Ｓ｜３；｝

｜ｅｘｐｒ�／�ｅｘｐｒ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１／Ｓ｜３；｝

｜�（�ｅｘｐｒ�）� ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜２；｝

｜�－�ｅｘｐｒ％ｐｒｅｃＵＭＩＮＵＳ｛Ｓ｜Ｓ｜＝－Ｓ｜２；｝

｜ＮＵＭＢＥＲ

；

％％

ｙｙｌｅｘ（）｛

ｉｎｔｃ；

ｗｈｉｌｅ（（ｃ＝ｇｅｔｃｈａｒ（））＝＝��）；
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ｉｆ（（ｃ＝＝�．�）｜｜（ｉｓｄｉｇｉｔ（ｃ）））｛

ｕｎｇｅｔｃ（ｃ，ｓｔｄｉｎ）；

ｓｃａｎｆ（��％ｌｆ��，＆ｙｙｌｖａｌ）；

ｒｅｔｕｒｎＮＵＭＢＥＲ；

｝

ｒｅｔｕｒｎｃ；

｝

图３．２６　更高级的台式计算器的Ｙａｃｃ说明

因为图３．２６的Ｙａｃｃ程序的文法是二义的，ＬＡＬＲ算法将产生分析动作的冲突。Ｙａｃｃ会

报告产生的分析动作冲突的数目。可以用编译选项－Ｖ获得产生的项目集和分析动作冲突

的描述，这些信息在一个附加的文件ｙ．ｏｕｔｐｕｔ中，该文件还包含了ＬＲ分析表的可读表示，以

及Ｙａｃｃ是怎样解决这些分析动作的冲突的。

当Ｙａｃｃ报告它发现分析动作冲突时，明智的做法是建立和查阅文件ｙ．ｏｕｔｐｕｔ，以明白为

什么会出现分析动作的冲突和它们是否已经得到正确解决。

除非另有说明，否则Ｙａｃｃ按下面两条规则解决分析动作的冲突：

（１）对于归约—归约冲突，选择在Ｙａｃｃ程序中最先出现的那个冲突产生式。按此规

则，为了正确解决排版文法（３．１６）的冲突，只要把产生式（１）放在产生式（３）前面就足够了。

（２）对于移进—归约冲突，优先于移进。这条规则正确地解决了悬空ｅｌｓｅ的移进—归

约冲突。

由于这些缺省的规则并不总是编译器编写者所想要的，因而Ｙａｃｃ允许编译器编写者提

供一些解决移进—归约冲突的说明。在声明部分，可以为终结符指定优先级和结合性。声

明

　　％ｌｅｆｔ�＋��－�

表示＋和－有同样的优先级并且它们是左结合的。声明

　　％ｒｉｇｈｔ�↑�

表示算符↑为右结合。还可以用声明限制两元算符为不可结合的（即该算符的两个相

邻出现根本不被允许），如

　　％ｎｏｎａｓｓｏｃ�＜�

终结符的优先级按它们在声明部分出现的次序而定，先出现的优先级低，同一声明中的

终结符有相同的优先级。这样，图３．２６的声明

　　％ｒｉｇｈｔＵＭＩＮＵＳ

使得ＵＭＩＮＵＳ的优先级高于前面５个终结符。

Ｙａｃｃ解决移进—归约冲突时，首先参考这个冲突涉及的产生式和终结符的优先级和结
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合性。通常，产生式的优先级和结合性同它最右边终结符的一致，在大多数情况下，这是合

理的决策。

如果Ｙａｃｃ必须在移进输入符号ａ和按产生式Ａ→α归约这两个动作之间进行选择的

话，那么当这个产生式的优先级高于 ａ，或者优先级相同但产生式左结合时，取归约动作，否

则选择移进。例如，给定产生式

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｅ｜Ｅ＊ Ｅ

若搜索符是＋，归约项目的产生式是 Ｅ→Ｅ＋ Ｅ，那么优先于归约，因为右部的＋和搜

索符有同样的优先级，而＋是左结合的。如果搜索符是＊，那么取移进，因为搜索符的优先

级高于这个产生式中＋的优先级。

在那些最右终结符不能给产生式以适当优先级和结合性的情况下，我们可以给产生式

附加标记

　　％ｐｒｅｃ终结符

来强制，使得它的优先级和结合性同该标记终结符的一样，这个终结符可以仅仅是个占

位符，就像图３．２６的ＵＭＩＮＵＳ那样，它不由词法分析器返回，仅用来决定一个产生式的优先

级和结合性。图３．２６中，声明

　　％ｒｉｇｈｔＵＭＩＮＵＳ

给记号ＵＭＩＮＵＳ指定高于＊和／的优先级。在翻译规则部分，标记

　　％ｐｒｅｃＵＭＩＮＵＳ

在产生式

　　ｅｘｐｒ：�－�ｅｘｐｒ

的后面，它使得该产生式的一元减算符的优先级高于其他任何算符。

Ｙａｃｃ不向编译器设计者报告用这种优先级和结合性能解决的移进—归约冲突。

３．７．３　Ｙａｃｃ的错误恢复

前面介绍的短语级错误恢复方法显然不适用于Ｙａｃｃ这样分析器自动生成的情况。

Ｙａｃｃ用的是紧急方式的错误恢复思想。首先，它要求编译器设计者决定哪些“主要的”非终

符将有错误恢复与它们相关联，这些非终结符的典型选择是用于产生表达式、语句、程序块

和过程的那些非终结符。然后编译器设计者把形式为 Ａ→ｅｒｒｏｒα的错误产生式加到文法

上，其中 Ａ是主要非终结符，α是文法符号串，也可能是空串，ｅｒｒｏｒ是Ｙａｃｃ保留字。Ｙａｃｃ将

从这样的说明产生分析器，把错误产生式当作普通产生式处理。

当Ｙａｃｃ产生的分析器遇到错误时，它用特别的方式来处理其项目集含错误产生式的状

态。遇到错误时。Ｙａｃｃ从栈中弹出状态，直到发现栈顶状态的项目集包含形为Ａ→·ｅｒｒｏｒ

α的项目为止。然后分析器把虚构的终结符ｅｒｒｏｒ“移进”栈，好像它在输入中看见了这个终
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结符。

当α为ε时，立即进行对 Ａ的归约并执行产生式Ａ→ｅｒｒｏｒ的语义动作（它可能是报告

错误信息并设置标记禁止生成目标代码）。然后分析器抛弃若干输入符号直到发现一个能

回到正常处理的输入符号为止。

如果 α非空，Ｙａｃｃ就在输入串上向前寻找能够归约为α的子串。如果α含的都是终结

符，那么它在输入上寻找这样的串，把其中的符号移进栈，这时，ｅｒｒｏｒα在分析器的栈顶。

随后分析器把ｅｒｒｏｒα归约为Ａ，恢复正常分析。

例如，出错产生式

　　ｓｔｍｔ→ｅｒｒｏｒ；

要求分析器看见错误时跳过下一个分号，好像这个语句已经看见一样。

例３．４０　图３．２７的Ｙａｃｃ程序在图３．２６的基础上增加了错误产生式。错误产生式为

　　ｌｉｎｅｓ：ｅｒｒｏｒ�＼ｎ�

当输入行有语法错误时，分析器从栈中弹出状态，直至碰到一个有移进ｅｒｒｏｒ动作的状态。

状态０是惟一的这种状态，因为它的项目包含

　　ｌｉｎｅｓ：ｅｒｒｏｒ�＼ｎ�

状态０总是在栈底。分析器把终结符ｅｒｒｏｒ移进栈，废弃输入符号，直至发现换行字符。然

后分析器把换行符移进栈，把ｅｒｒｏｒ�＼ｎ�归约成ｌｉｎｅｓ，输出诊断信息“重新输入上一行”。

专门的Ｙａｃｃ例程ｙｙｅｒｒｏｋ用于使分析器回到正常操作方式。 �

　　　　　　％｛

＃ｉｎｃｌｕｄｅ＜ｃｔｙｐｅ．ｈ＞

＃ｉｎｃｌｕｄｅ＜ｓｔｄｉｏ．ｈ＞

＃ｄｅｆｉｎｅＹＹＳＴＹＰＥｄｏｕｂｌｅ／＊ 将Ｙａｃｃ栈定义为ｄｏｕｂｌｅ类型 ＊／

％｝

％ｔｏｋｅｎＮＵＭＢＥＲ

％ｌｅｆｔ�＋��－�

％ｌｅｆｔ�＊��／�

％ｒｉｇｈｔＵＭＩＮＵＳ

％％

ｌｉｎｅｓ　：ｌｉｎｅｓｅｘｐｒ�＼ｎ�　　　　　｛ｐｒｉｎｔｆ（��％ｇ＼ｎ��，Ｓ｜２）｝

｜ｌｉｎｅｓ�＼ｎ�

｜／＊ε＊／

｜ｅｒｒｏｒ�＼ｎ�｛ｐｒｉｎｔｆ（��重新输入上一行：��）；ｙｙｅｒｒｏｋ；｝

；
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ｅｘｐｒ 　：ｅｘｐｒ�＋�ｅｘｐｒ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１＋Ｓ｜３；｝

｜ｅｘｐｒ�－�ｅｘｐｒ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１－Ｓ｜３；｝

｜ｅｘｐｒ�＊�ｅｘｐｒ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１＊Ｓ｜３；｝

｜ｅｘｐｒ�／�ｅｘｐｒ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜１／Ｓ｜３；｝

｜�（�ｅｘｐｒ�）� ｛Ｓ｜Ｓ｜＝Ｓ｜２；｝

｜�－�ｅｘｐｒ％ｐｒｅｃＵＭＩＮＵＳ ｛Ｓ｜Ｓ｜＝（Ｓ｜２；｝

｜ＮＵＭＢＥＲ

；

％％

ｙｙｌｅｘ（）｛

ｉｎｔｃ；

ｗｈｉｌｅ（（ｃ＝ｇｅｔｃｈａｒ（））＝＝��）；

ｉｆ（（ｃ＝＝�．�）｜｜（ｉｓｄｉｇｉｔ（ｃ）））｛

　　ｕｎｇｅｔｃ（ｃ，ｓｔｄｉｎ）；

　　ｓｃａｎｆ（��％ｌｆ��，＆ｙｙｌｖａｌ）；

　　ｒｅｔｕｒｎＮＵＭＢＥＲ；

｝

ｒｅｔｕｒｎｃ；

｝

图３．２７　有错误恢复的台式计算器

习　题　３

３．１　考虑文法

　　Ｓ→（Ｌ）｜α

　　Ｌ→Ｌ，Ｓ｜Ｓ

（ａ）建立句子（ａ，（ａ，ａ））和（ａ，（（ａ，ａ），（ａ，ａ）））的分析树。

（ｂ）为（ａ）的两个句子构造最左推导。

（ｃ）为（ａ）的两个句子构造最右推导。

（ｄ）这个文法产生的语言是什么？

３．２　考虑文法

　　Ｓ→ａＳｂＳ｜ｂＳａＳ｜ε

（ａ）为句子 ａｂａｂ构造两个不同的最左推导，以此说明该文法是二义的。

（ｂ）为ａｂａｂ构造对应的最右推导。

（ｃ）为 ａｂａｂ构造对应的分析树。
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（ｄ）这个文法产生的语言是什么？

３．３　下面的二义文法描述命题演算公式，为它写一个等价的非二义文法。

　　Ｓ→ＳａｎｄＳ｜ＳｏｒＳ｜ｎｏｔＳ｜ｔｒｕｅ｜ｆａｌｓｅ｜（Ｓ）

３．４　文法

　　Ｒ→Ｒ�｜�Ｒ｜ＲＲ｜Ｒ＊｜（Ｒ）｜ａ｜ｂ

产生字母表｛ａ，ｂ｝上所有不含ε的正规式。注意，第一条竖线是正规式的符号“或”，而不是文法产生

式右部各选择之间的分隔符，另外�＊�在这儿是一个普通的终结符。该文法是二义的。

（ａ）证明该文法产生字母表｛ａ，ｂ｝上的所有正规式。

（ｂ）为该文法写一个等价的非二义文法。它给予算符＊、连接和｜的优先级和结合性同２．２节中定义

的一致。

（ｃ）按上面两个文法构造句子ａｂ｜ｂ＊ａ的分析树。

３．５　下面的条件语句文法

ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ｜ｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ

ｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｍａｔｃｈｅｄ ｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ｜ｏｔｈｅｒ

试图消除悬空ｅｌｓｅ的二义性，请你证明该文法仍然是二义的。

３．６　为字母表Σ＝｛ａ，ｂ｝上的下列每个语言设计一个文法，其中哪些语言是正规的？

（ａ）每个 ａ后面至少有一个ｂ跟随的所有串。

（ｂ）ａ和ｂ的个数相等的所有串。

（ｃ）ａ和ｂ的个数不相等的所有串。

（ｄ）不含ａｂｂ作为子串的所有串。

＊（ｅ）形式为ｘｙ且ｘ≠ｙ的所有串。

３．７　我们可以在文法产生式的右部使用类似正规式的算符。方括号可以用来表示产生式的可选部

分，例如可以用

　　ｓｔｍｔ→ｉｆｅｘｐｒｔｈｅｎｓｔｍｔ［ｅｌｓｅｓｔｍｔ］

表示ｅｌｓｅ子句是可选的。通常，Ａ→α［β］γ等价于两个产生Ａ→αβγ和Ａ→αγ。

花括号用来表示短语可重复出现若干次（包括零次），例如

　　ｓｔｍｔ→ｂｅｇｉｎｓｔｍｔ｛；ｓｔｍｔ｝ｅｎｄ

表示处于ｂｅｇｉｎ和ｅｎｄ之间的由分号分隔的语句表。通常，Ａ→α｛β｝γ等价于Ａ→αβγ和Ｂ→βＢ｜ε。

概念上，［β］代表正规式Ｂ｜ε，｛β｝代表β＊，现在我们把它们推广为允许文法符号的任何正规式出现在

产生式的右部。

（ａ）修改上面的ｓｔｍｔ产生式，使得每个语句都以分号终止的语句表出现在产生式右部。

（ｂ）给出上下文无关的产生式，它和 Ａ→Ｂ＊ａ（Ｃ｜Ｄ）产生同样的串集。

（ｃ）说明如何用一组有限的上下文无关产生式来代替产生式Ａ→γ，其中γ是正规式。

３．８　（ａ）消除习题３．１文法的左递归。

（ｂ）为（ａ）的文法构造预测分析器。

３．９　为习题３．３的文法构造预测分析器。
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３．１０　构造下面文法的ＬＬ（１）分析表。

　　Ｄ→ＴＬ

　　Ｔ→ｉｎｔ｜ｒｅａｌ

　　Ｌ→ｉｄＲ

　　Ｒ→，ｉｄＲ｜ε

３．１１　下面的文法是否为ＬＬ（１）文法？说明理由。

　　Ｓ→ＡＢ｜ＰＱｘ　　 Ａ→ｘｙ　　 Ｂ→ｂｃ

　　Ｐ→ｄＰ｜ε　　 Ｑ→ａＱ｜ε

＊３．１２　证明左递归的文法不是ＬＬ（１）文法。

＊３．１３　证明ＬＬ（１）文法不是二义的。

３．１４　证明没有ε产生式的文法，只要每个非终结符的各个选择以不同的终结符开始，那么它就是ＬＬ

（１）的。

３．１５　（ａ）用习题３．１的文法构造（ａ，（ａ，ａ））的最右推导，说出每个右句型的句柄。

（ｂ）给出对应（ａ）的最右推导的移进—归约分析器的步骤。

（ｃ）对照（ｂ）的移进—归约，给出自下而上构造分析树的步骤。

３．１６　给出接受文法

　　Ｓ→（Ｌ）｜ａ　　Ｌ→Ｌ，Ｓ｜Ｓ

的活前缀的一个ＤＦＡ。

３．１７　考虑文法

　　Ｓ→ＡＳ｜Ｒ

　　Ａ→ＳＡ｜ａ

（ａ）构造这个文法的ＬＲ（０）项目集规范族。

（ｂ）构造一个ＮＦＡ，它的状态是（ａ）的ＬＲ（０）项目。证明从这个ＮＦＡ用子集法构造的ＤＦＡ和该文法的

ＬＲ（０）项目集规范族的转移图是一致的。

（ｃ）构造此文法的ＳＬＲ分析表。

（ｄ）给出针对输入ｂａｂ的ＳＬＲ分析器的动作。

（ｅ）构造规范的ＬＲ分析表。

（ｆ）构造ＬＡＬＲ分析表。

３．１８　为习题３．３的文法构造ＳＬＲ分析器。

３．１９　考虑下面的文法

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｔ｜Ｔ

　　Ｔ→ＴＦ｜Ｆ

　　Ｆ→Ｆ＊｜ａ｜ｂ

（ａ）为此文法构造ＳＬＲ分析表。

（ｂ）构造ＬＡＬＲ分析表。

３．２０　（ａ）证明下面文法
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　　Ｓ→ＡａＡｂ｜ＢｂＢａ

　　Ａ→ε

　　Ｂ→ε

是ＬＬ（１）文法，但不是ＳＬＲ（１）文法。

＊（ｂ）证明所有ＬＬ（１）文法都是ＬＲ（１）文法。

３．２１　证明下面文法

　　Ｓ→（Ｘ｜Ｅ］｜Ｆ）

Ｘ→Ｅ）｜Ｆ］

Ｅ→Ａ

Ｆ→Ａ

Ａ→ε

是ＬＬ（１）文法，但不是ＬＡＬＲ（１）文法。

３．２２　证明下面文法

　　Ｓ→Ａａ｜ｂＡｃ｜Ｂｃ｜ｂｄａ

　　Ａ→ｄ

是ＬＡＬＲ（１）文法，但不是ＳＬＲ（１）文法。

３．２３　证明下面文法

　　Ｓ→Ｘ

　　Ｘ→Ｍａ｜ｂＭｃ｜ｄｃ｜ｂｄａ

　　Ｍ→ｄ

是ＬＡＬＲ（１）文法，但不是ＳＬＲ（１）文法。

３．２４　说明每个ＳＬＲ（１）文法都是ＬＡＬＲ（１）文法。

３．２５　证明下面文法

　　Ｓ→Ａａ｜ｂＡｃ｜Ｂｃ｜ｂＢａ

　　Ａ→ｄ

　　Ｂ→ｄ

是ＬＲ（１）文法，但不是ＬＡＬＲ（１）文法。

３．２６　一个非ＬＲ（１）的文法如下：

　　Ｌ→ＭＬｂ｜ａ

　　Ｍ→ε

请给出所有有移进－归约冲突的规范ＬＲ（１）项目集，以说明该文法确实不是ＬＲ（１）的。

３．２７　文法 Ｇ的产生式如下：

　　Ｓ→Ｉ｜Ｒ　　　　Ｉ→ｄ｜Ｉｄ　　　　　Ｒ→ＷｐＦ

　　Ｗ→Ｗｄ｜ε Ｆ→Ｆｄ｜ｄ

（ａ）令ｄ表示任意数字，ｐ表示十进制小数点，那么非终结符Ｓ，Ｉ，Ｒ，Ｗ和Ｆ在程序设计语言中分别

表示什么？
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（ｂ）该文法是ＬＲ（１）文法吗？为什么？

３．２８　下面文法不是ＬＲ（１）的，对它略作修改，使之成为一个等价的ＳＬＲ（１）文法。

　　ＰＲＯＧＲＡＭ→ｂｅｇｉｎＤＥＣＬＩＳＴｓｅｍｉｃｏｌｏｎＳＴＡＴＥＬＩＳＴｅｎｄ

ＤＥＣＬＩＳＴ→ｄｓｅｍｉｃｏｌｏｎＤＥＣＬＩＳＴ｜ｄ

ＳＴＡＴＥＬＩＳＴ→ｓｓｅｍｉｃｏｌｏｎＳＴＡＴＥＬＩＳＴ｜ｓ

３．２９　描述文法

　　Ｓ→ａＳｂＳ｜ａＳ｜ε

产生的语言，并为此语言写一个ＬＲ（１）文法。

３．３０　下面两个文法中哪一个不是ＬＲ（１）文法？对非ＬＲ（１）的那个文法，给出那个有移进－归约冲突

的规范的ＬＲ（１）项目集。

　　Ｓ→ａＡｃ　　　　Ｓ→ａＡｃ

　　Ａ→Ａｂｂ｜ｂ Ａ→ｂＡｂ｜ｂ

３．３１　为语言

　　Ｌ＝｛ａｍｂｎ｜０≤ｍ≤２ｎ｝（即ａ的个数不超过ｂ的个数的两倍）

写三个文法，它们分别是ＬＲ（１）的、二义的和非二义且非ＬＲ（１）的。

３．３２　为语言

Ｌ＝｛ｗ｜ｗ∈（ａ｜ｂ）＊并且在 ｗ的任何前缀中，ａ的个数不少于ｂ的个数｝

写三个文法，它们分别是ＬＲ（１）的、二义的和非二义且非ＬＲ（１）的。

３．３３　为习题３．４的文法构造ＳＬＲ（１）分析表，分析动作冲突的解决要保证正规式能以正常的方式分

析。

３．３４　由于文法二义引起的ＬＲ（１）分析动作冲突，可以依据消除二义的规则而得到该文法的ＬＲ（１）分

析表，根据此表可以正确识别输入串是否为相应语言的句子。对于非二义非ＬＲ（１）文法引起的ＬＲ（１）分析

动作的冲突，是否也可以依据什么规则来消除这种分析动作的冲突而得到ＬＲ（１）分析表，并且根据此表识

别相应语言的句子？若可以，你是否可以给出这样的规则？

＊＊３．３５　为排版文法（３．１６）构造一个等价的ＬＲ文法，它能把形式为 ＥｓｕｂＥｓｕｐＥ的表达式处理

为一种特殊情况。

３．３６　写一个Ｙａｃｃ程序，它把输入的算术表达式翻译成对应的后缀表达式输出。

３．３７　写一个Ｙａｃｃ“台式计算器”程序，它计算布尔表达式。

３．３８　写一个Ｙａｃｃ程序，它取正规式作为输入，产生它的分析树作为输出。

３．３９　对于例３．１６和例３．３８的预测分析器和ＬＲ分析器，追踪它们面临下面有错输入的动作。

（ａ）（ｉｄ＋（＊ｉｄ）

（ｂ）＊ ＋ｉｄ）＋（ｉｄ＊

＊３．４０　为下面的文法构造有短语级错误恢复的ＬＲ分析器。

　　ｓｔｍｔ→ｉｆｅｔｈｅｎｓｔｍｔ

｜ｉｆｅｔｈｅｎｓｔｍｔｅｌｓｅｓｔｍｔ

｜ｗｈｉｌｅｅｄｏｓｔｍｔ
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｜ｂｅｇｉｎｌｉｓｔｅｎｄ

｜ｓ

　　ｓｔｍｔ→ｌｉｓｔ；ｓｔｍｔ

　　　　｜ｓｔｍｔ

３．４１　一个Ｃ语言的文件如下：

　　ｌｏｎｇｇｃｄ（ｐ，ｑ）

ｌｏｎｇｐ，ｑ；

｛　

ｉｆ（ｐ％ｑ＝＝０）

　　ｒｅｔｕｒｎｑ

ｅｌｓｅ

　　ｒｅｔｕｒｎｇｃｄ（ｑ，ｐ％ｑ）；

｝

基于ＬＡＬＲ（１）方法的一个编译器的报错情况如下：

如果缺少第二行的逗号，编译器报告ｐａｒｓｅｅｒｒｏｒｂｅｆｏｒｅ�ｑ�（ｌｉｎｅ２）。如果缺少第四行的右括号，编译器报

告ｐａｒｓｅｅｒｒｏｒｂｅｆｏｒｅ�ｒｅｔｕｒｎ�（ｌｉｎｅ５）。这两个示例表明ＬＡＬＲ（１）方法能及时发现错误，且不会把出错点后面

的符号移进分析栈（活前缀性质）。

如果第四行的ｉｆ误写成ｆｉ，编译器仍报告ｐａｒｓｅｅｒｒｏｒｂｅｆｏｒｅ�ｒｅｔｕｒｎ�（ｌｉｎｅ５）。此时是否违反了活前缀性

质。
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第４章　语法制导的翻译

在３．７节用Ｙａｃｃ写的例子中，我们看到一种有用的描述形式：语言结构的属性附加在

代表语言结构的文法符号上，这些属性值由附加在文法产生式的语义动作来计算，而语义动

作在归约对应的产生式时进行计算，由此得到结果。这种描述形式可用来描述编译器的语

义分析，因此本章系统地研究这种称之为“语法制导下的语言翻译”的描述方法及其实现。

它的语义动作（有时称为语义规则）的计算可以产生代码、把信息存入符号表、显示出错信息

或完成其他工作。语义规则的计算结果就是我们所要的记号流的翻译。

本章讨论语义规则和产生式相联系的两种方式：语法制导的定义和翻译方案。语法制

导定义是较抽象的翻译说明，它隐蔽了一些实现细节；而翻译方案陈述了一些实现细节，主

要是指明了语义规则的计算次序。在第５章说明语义检查和第７章描述中间代码生成时，

大量使用这两种方法。

本章还讨论语法制导定义和翻译方案的实现方法。概念上的方法是，首先分析输入的

记号串，建立分析树，然后从分析树得到描述结点属性间依赖关系的有向图，从这个依赖图

得到语义规则的计算次序，然后进行计算，最终得到翻译的结果。实际的实现并不需要按上

面步骤逐步进行，本章将讨论几种不同限制下的实现方法。

４．１　语法制导的定义

语法制导的定义是上下文无关文法的推广，其中每个文法符号都有一个属性集合，它分

成两个子集，分别叫做该文法符号的综合属性集合和继承属性集合。如果把分析树上的结

点看成是保存对应文法符号的属性的记录，那么属性对应记录的域。属性可以表示任何东

西：串、数、类型、内存单元，或其他想表示的东西。分析树结点的属性值由该结点所用产生

式的语义规则定义。在语法制导定义中，把其中的文法称为基础文法。

本节介绍语法制导定义的形式及其概念上的实现模型。

４．１．１　语法制导定义的形式

在语法制导定义中，每个文法符号有一组属性，每个文法产生式 Ａ→α有一组形式为ｂ



：＝ｆ（ｃ１，ｃ２，⋯，ｃｋ）的语义规则，其中ｆ是函数，ｂ和ｃ１，ｃ２，⋯，ｃｋ是该产生式的文法符

号的属性，并且：

（１）如果ｂ是Ａ的属性，ｃ１，ｃ２，⋯，ｃｋ是产生式右部文法符号的属性或Ａ的其他属性，

那么ｂ叫做文法符号Ａ的综合属性。

（２）如果ｂ是产生式右部某个文法符号Ｘ的属性，ｃ１，ｃ２，⋯，ｃｋ是Ａ的属性或右部文

法符号的属性，那么ｂ叫做文法符号Ｘ的继承属性。

在这两种情况下，我们都说属性 ｂ依赖于属性ｃ１，ｃ２，⋯，ｃｋ。每个文法符号的综合属

性集和继承属性集的交集应为空。一般来说，结点的综合属性的值是通过分析树中它子结

点的属性值来计算；继承属性的值由结点的兄弟结点和父结点的属性值来计算。

语义规则函数通常是表达式。有时，语法制导定义中某些规则的目的是要产生副作用，

如打印值或修改全程量，这样的语义规则写成过程调用或程序段。可以把它们想像成定义

了产生式左部非终结符的一个虚拟综合属性，这个虚拟属性和符号：＝在该规则中没有显式

表示出来。

属性文法是指语义规则函数无副作用的语法制导定义。

例４．１　图４．１的语法制导定义表示一个台式计算器程序。这个定义分别给非终结符

Ｅ、Ｔ和Ｆ一个存放整数值的综合属性ｖａｌ。对每个 Ｅ、Ｔ和Ｆ产生式，语义规则从产生式右

部非终结符的属性值ｖａｌ（或ｄｉｇｉｔ的ｌｅｘｖａｌ）计算产生式左部非终结符的属性值ｖａｌ。

表４．１　简单台式计算器的语法制导定义

产生式 语义规则

Ｌ→Ｅｎ ｐｒｉｎｔ（Ｅ．ｖａｌ）

Ｅ→Ｅ１＋ Ｔ Ｅ．ｖａｌ：＝ Ｅ１．ｖａｌ＋ Ｔ．ｖａｌ

Ｅ→Ｔ Ｅ．ｖａｌ：＝ Ｔ．ｖａｌ

Ｔ→Ｔ１＊ Ｆ Ｔ．ｖａｌ：＝ Ｔ１．ｖａｌ＊ Ｆ．ｖａｌ

Ｔ→Ｆ Ｔ．ｖａｌ：＝ Ｆ．ｖａｌ

Ｆ→（Ｅ） Ｆ．ｖａｌ：＝ Ｅ．ｖａｌ

Ｆ→ｄｉｇｉｔ Ｆ．ｖａｌ：＝ｄｉｇｉｔ．ｌｅｘｖａｌ

记号ｄｉｇｉｔ有综合属性ｌｅｘｖａｌ，它的值由词法分析器提供。产生式Ｌ→Ｅｎ的语义动作是

打印由 Ｅ产生的算术表达式的值，我们把它看成定义了Ｌ的一个虚拟属性。这个台式计算

器的Ｙａｃｃ说明在图３．２５已给出，目的是用来说明ＬＲ分析时的翻译。 �

在语法制导定义中，终结符看成只有综合属性，因而定义中没有提供计算终结符属性的

语义规则，终结符的属性值通常由词法分析器提供。开始符号没有任何继承属性。
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４．１．２　综合属性

综合属性在实践中有广泛应用。仅仅使用综合属性的语法制导定义叫做Ｓ属性定义。

对于Ｓ属性定义，分析树各结点属性的计算可以自下而上地完成：从叶结点到根，通过计算

语义规则而得到结点的属性。４．２节将描述ＬＲ分析器的生成器怎样实现以ＬＲ文法为基础

的Ｓ属性定义。

每个结点的属性值都标注出来的分析树叫做注释分析树（ａｎｎｏｔａｔｅｄｐａｒｓｅｔｒｅｅ），计算各结

点属性值的过程叫做分析树的注释或修饰。

图４．１　８＋５＊２ｎ的注释析树

例４．２　例４．１的Ｓ属性定义说明一台式计

算器。例如，若输入是表达式８＋５＊２，并跟随一

个换行符，那么该计算器打印值１８。图４．１是８

＋５＊２ｎ的注释分析树，在树的根结点打印１８。

为了明白属性值是怎么计算的，考虑最左边

最底层的内部结点，它使用的产生式是 Ｆ→

ｄｉｇｉｔ，对应的语义规则是 Ｆ．ｖａｌ：＝ｄｉｇｉｔ．ｌｅｘｖａｌ。

从该规则得到该结点的属性 Ｆ．ｖａｌ为８，因为它

的子结点ｄｉｇｉｔ的ｌｅｘｖａｌ是８。同样地，该结点的

父结点的属性Ｔ．ｖａｌ也为８。

再以产生式Ｅ→Ｅ＋ Ｔ的结点为例，这个结点的属性 Ｅ．ｖａｌ由产生式Ｅ→Ｅ１＋ Ｔ和语

义规则 Ｅ．ｖａｌ：＝ Ｅ１．ｖａｌ＋ Ｔ．ｖａｌ定义。当在这个结点运用该语义规则时，子结点 Ｅ１ 的

ｖａｌ为８，子结点Ｔ的ｖａｌ为１０，故在此结点求得 Ｅ．ｖａｌ的值为１８。

４．１．３　继承属性

在分析树中，一结点的继承属性是由该结点的父结点和／或兄弟结点的属性来定义的。

程序设计语言的一些语法结构的属性依赖于它们所在的上下文，此时使用继承属性是方便

的。在下面的例子中，继承属性传递类型信息给一张声明表中的各个标识符。

例４．３　在表４．２的语法制导定义中，非终结符 Ｄ产生的声明由保留字ｉｎｔ或ｒｅａｌ及一

张标识符表组成。非终结符Ｔ有综合属性ｔｙｐｅ，它的值由声明中的保留字决定。产生式 Ｄ

→ＴＬ的语义规则置Ｌ的继承属性为声明中的类型。产生式Ｌ→Ｌ１，ｉｄ的语义规则Ｌ１．ｉｎ

：＝ Ｌ．ｉｎ把继承属性ｉｎ沿分析树向下传递给类型。Ｌ产生式的规则调用过程ａｄｄｔｙｐｅ，把类

型信息加到符号表中各个标识符的条目（属性ｅｎｔｒｙ给出条目的入口）中。
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表４．２　有继承属性的语法制导定义

产生式 语义规则

Ｄ→ＴＬ Ｌ．ｉｎ：＝ Ｔ．ｔｙｐｅ

Ｔ→ｉｎｔ Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｉｎｔｅｇｅｒ

Ｔ→ｒｅａｌ Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｒｅａｌ

Ｌ→Ｌ１，ｉｄ Ｌ１．ｉｎ：＝ Ｌ．ｉｎ；

ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｉｎ）

Ｌ→ｉｄ ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｉｎ）

图４．２　ｉｎｔｉｄ１，ｉｄ２，ｉｄ３ 的注释分析树

图４．２给出句子ｉｎｔｉｄ１，ｉｄ２，ｉｄ３ 的注释分析

树。这些属性值的确定首先是计算根的左子结点

属性 Ｔ．ｔｙｐｅ，然后在根的右子树自上而下地计算

三个Ｌ结点的Ｌ．ｉｎ。在每个 Ｌ结点，我们还调用

过程ａｄｄｔｙｐｅ，在符号表中将右子结点上标识符的

类型记为整型。 �

使用继承属性的地方很多，例如，可以用继承

属性来记住标识符是出现在赋值号的左边还是右

边，以便决定是需要它的地址还是需要它的值。

重写语法制导定义使之仅使用综合属性总是可能的，但有时会使得重写后的文法失去

了简洁和直观，反而不如使用带继承属性的语法制导定义自然。

４．１．４　属性依赖图

如果分析树一结点的属性ｂ依赖某个结点的属性ｃ，那么属性 ｂ的语义规则的计算必

须在属性ｃ的语义规则的计算之后。分析树结点的属性间的互相依赖可以用一种叫做依赖

图的有向图来描绘。

在构造分析树的依赖图之前，先为由过程调用组成的语义规则引入虚拟综合属性 ｂ，使

得每条语义规则都能写成ｂ：＝ｆ（ｃ１，ｃ２，⋯，ｃｋ）的形式。依赖图的组成是这样的：分析树

上每个结点的所有属性在依赖图上各有一个结点，如果属性ｂ依赖于属性ｃ，那么从ｃ的结

点到ｂ的结点有一条有向边。

例如，若 Ｓ．ｓ：＝ｆ（Ａ．ａ，Ｂ．ｂ，Ｃ．ｃ）是产生式Ｓ→ＡＢＣ的语义规则，它定义了依赖于

属性Ａ．ａ，Ｂ．ｂ和 Ｃ．ｃ的综合属性Ｓ．ｓ。如果把这个产生式用于分析树，那么在依赖图上

有４个结点Ｓ．ｓ，Ａ．ａ，Ｂ．ｂ和 Ｃ．ｃ，并且结点Ａ．ａ，Ｂ．ｂ和 Ｃ．ｃ分别有边到结点 Ｓ．ｓ。

如果产生式Ｓ→ＡＢＣ有语义规则Ａ．ａ：＝ｆ（Ｓ．ｓ，Ｂ．ｂ，Ｃ．ｃ），那么在依赖图上，结点
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Ｓ．ｓ，Ｂ．ｂ和Ｃ．ｃ分别有边到结点 Ａ．ａ，因为 Ａ．ａ依赖于Ｓ．ｓ，Ｂ．ｂ和 Ｃ．ｃ。

例４．４　图４．３给出了图４．２分析树的依赖图。在图４．３中，虚线表示的是分析树；依

赖图的结点用数表示，边用实线表示。从结点４的Ｔ．ｔｙｐｅ到结点５的 Ｌ．ｉｎ有一条边，因为

根据产生式 Ｄ→ＴＬ的语义规则Ｌ．ｉｎ：＝ Ｔ．ｔｙｐｅ，Ｌ．ｉｎ依赖于Ｔ．ｔｙｐｅ。因为产生式Ｌ→Ｌ１，

ｉｄ的语义规则Ｌ１．ｉｎ：＝ Ｌ．ｉｎ导致Ｌ１．ｉｎ依赖于Ｌ．ｉｎ，因此依赖图上有分别到达结点７和

９的两条向下的边。Ｌ产生式的语义规则ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｉｎ）导致虚拟属性的建立，结

图４．３　图４．２分析树的依赖图

点６，８，１０是这样的虚拟属性结点。

４．１．５　属性计算次序

拓扑排序是有向无环图的结点的一种排序 ｍ１，ｍ２，⋯，ｍｋ，它使得边只会从这个次序

中先出现的结点到后出现的结点，也就是若 ｍｉ→ｍｊ是从ｍｉ到ｍｊ的边，那么在此排序中 ｍｉ

先于ｍｊ。

显然，依赖图的任何拓扑排序都是分析树中结点属性计算的一个正确次序，即按拓扑排

序进行计算的话，用语义规则ｂ：＝ ｆ（ｃ１，ｃ２，⋯，ｃｋ）计算ｂ时，属性ｃ１，ｃ２，⋯，ｃｋ已经计

算过了。

这样，由语法制导定义说明的翻译可以准确地按下述步骤完成：

（１）首先根据基础文法构造输入的分析树；

（２）按上面讨论的方法构造属性依赖图；

（３）对依赖图的结点进行拓扑排序，得到语义规则的计算次序；

（４）按这个次序计算属性，得到输入串的翻译。

例４．５　图４．３的依赖图中，每条边从序号较低的结点到序号较高的结点，因此结点１，

２，⋯，１０构成该图的一个拓扑排序。把依赖图中序号为 ｎ的结点的属性写成ａｎ，那么从这

个拓扑排序可以得下面的程序：
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　　ａ４：＝ｉｎｔｅｇｅｒ；

　　ａ５：＝ ａ４；

　　ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ３．ｅｎｔｒｙ，ａ５）；

　　ａ７：＝ ａ５；

　　ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ２．ｅｎｔｒｙ，ａ７）；

　　ａ９：＝ ａ７；

　　ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ１．ｅｎｔｒｙ，ａ９）；

这些语义规则的计算把类型ｉｎｔｅｇｅｒ存于符号表中每个标识符的条目中。 �

我们把语义规则的这种计算方法称为分析树方法。若依赖图有环，则这种方法失败。

这种方法的缺点是编译速度很慢，因为它是在编译过程中决定属性的计算次序。显然，要想

提高编译速度，必须考虑在编译前，即在构造编译器的时候就能把计算次序确定下来，免去

编译时的构造依赖图和拓扑排序等工作。下面概述的两种方法分别是从手工构造编译器和

自动生成编译器的角度考虑的改进。

在构造编译器时，用专门的工具或用手工对产生式的语义规则进行分析，对每个产生

式，得到与它相联系的一组语义规则的计算次序。这样，把计算次序在编译前确定下来；编

译时，分析树上结点属性的计算就按事先确定的次序进行。这种方法称为基于规则的方法，

它适用于手工构造编译器。这种方法的缺点是，一些属性依赖关系复杂的语法制导定义很

难事先确定属性计算次序，因此这种方法对语法制导定义的种类有限制。

如果事先确定了属性的计算策略，反过来要求编译器的设计者遵守我们限定的计算策

略去写语义规则，那么这种方法称为忽略规则的方法（ｏｂｌｉｖｉｏｕｓｍｅｔｈｏｄ）。例如，若我们的策

略是边分析边计算，即在分析的同时完成属性计算，那么编译器的设计者在写语义规则时，

必须考虑到分析树的结点是从左向右地生成等特点对属性计算带来的限制。这种方法适用

于编译器的自动生成，它大大限制了能够实现的语法制导定义的种类，但是能够得到高效的

编译器。

基于规则的方法和忽略规则的方法都不必在编译时显式构造依赖图，和分析树方法相

比，它们使编译器的时空效率大大改进。从４．２节开始介绍的各种翻译方法都属于这两种

方法。

４．２　Ｓ属性定义的自下而上计算

我们已初步了解了如何用语法制导定义来说明翻译，从本节开始，将带领读者一边熟悉

语法制导定义，一边研究其实现。对任意语法制导定义都适用的翻译器是很难建立的，但对
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语法制导定义的一些常用形式，它们的翻译器很容易构造。本节考虑Ｓ属性定义这一类语

法制导定义。我们通过构造语法树的语法制导定义来熟悉Ｓ属性定义。

４．２．１　语法树

语法树是分析树的浓缩表示（有些书把分析树称为语法树，而把这里的语法树称为抽象

语法树），对表示语言结构是有用的。语法树作为中间表示允许把翻译从分析中分离出来，

形成先分析后翻译的方式。即使是边分析边翻译，语法树作为一种概念上的中间表示，也是

有用的。Ｃ编译器通常构造语法树。

在语法树中，算符和关键字不是作为叶结点，而是作为内部结点，这些内部结点对应分

析树中这些叶结点的父结点。例如，对于产生式Ｓ→ｉｆＢｔｈｅｎＳ１ｅｌｓｅＳ２，可以把它的右部看

成有一个算符ｉｆ－ｔｈｅｎ－ｅｌｓｅ和３个运算对象 Ｂ，Ｓ１和Ｓ２，它的语法树见图４．４（ａ）。

语法树中另一个简单的地方是单非产生式链可能消失，图４．４（ｂ）是表达式８＋５＊２的

语法树。

语法制导翻译可以基于分析树，也可以基于语法树，方法是一样的。如同在分析树中那

样，在语法树中也可以把属性附加到结点。

图４．４　语法树例子

４．２．２　构造语法树的语法制导定义

本节给出构造表达式的语法树的语法制导定义。首先介绍一下数据结构，语法树的结

点可以用有若干域的记录来实现。对于算符结点，一个域存放算符，该域作为该结点的标

记，其余两个域含指向运算对象的指针。对于基本运算对象结点，一个域存放运算对象类

别，另一个域存放其值。当用于翻译时，语法树的结点可能还有其他域来保存加在该结点的

其他属性值（或属性值的指针）。

下面我们解释语义规则中用到的函数，这些函数用来建立语法树的叶结点和内部结点，

每个函数都返回新建结点的指针。

（１）ｍｋｌｅａｆ（ｉｄ，ｅｎｔｒｙ）。它建立标记为ｉｄ的标识符结点，结点有一个域ｅｎｔｒｙ，它是符号
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表中该标识符条目的指针。

（２）ｍｋｌｅａｆ（ｎｕｍ，ｖａｌ）。它建立标记为ｎｕｍ的数结点，结点有一个域ｖａｌ，它是该数的值。

（３）ｍｋｎｏｄｅ（ｏｐ，ｌｅｆｔ，ｒｉｇｈｔ）。它用来建立标记为ｏｐ的算符结点，结点有两个指针域，

分别是ｌｅｆｔ和ｒｉｇｈｔ。

表４．３是为含＋和＊的表达式构造语法树的Ｓ属性定义。它给文法的产生式添加语义

规则来安排函数 ｍｋｎｏｄｅ和ｍｋｌｅａｆ的调用，以便构造语法树。Ｅ，Ｔ和Ｆ的综合属性ｎｐｔｒ用来

记住函数调用返回的指针。

表４．３　构造表达式语法树的语法制导定义

产生式 语义规则

Ｅ→Ｅ１＋ Ｔ Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＋�，Ｅ１．ｎｐｔｒ，Ｔ．ｎｐｔｒ）

Ｅ→Ｔ Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ Ｔ．ｎｐｔｒ

Ｔ→Ｔ１＊Ｆ Ｔ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＊�，Ｔ１．ｎｐｔｒ，Ｆ．ｎｐｔｒ）

Ｔ→Ｆ Ｔ．ｎｐｔｒ：＝ Ｆ．ｎｐｔｒ

Ｆ→（Ｅ） Ｆ．ｎｐｔｒ：＝ Ｅ．ｎｐｔｒ

Ｆ→ｉｄ Ｆ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｉｄ，ｉｄ．ｅｎｔｒｙ）

Ｆ→ｎｕｍ Ｆ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｎｕｍ，ｎｕｍ．ｖａｌ）

例４．６　图４．５给出了表达式ａ＋５＊ｂ的注释分析树和执行语义规则所构造出的语法

树，分析树由带点的线表示。标有非终结符 Ｅ，Ｔ和Ｆ的分析树结点，其综合属性ｎｐｔｒ指向

由该非终结符推出的表达式的语法树的根结点。

图４．５　ａ＋５＊ｂ的语法树的构造

产生式Ｆ→ｉｄ和Ｆ→ｎｕｍ的语义规则定义的属性Ｆ．ｎｐｔｒ也是指针，它们分别指向代表
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标识符和数的叶结点。属性ｉｄ．ｅｎｔｒｙ和ｎｕｍ．ｖａｌ是词法单元的值，词法分析器把它们随记

号ｉｄ和ｎｕｍ一起返回。

在图４．５中，当表达式 Ｅ只有一项，即使用产生式Ｅ→Ｔ时，属性 Ｅ．ｎｐｔｒ和Ｔ．ｎｐｔｒ的值

一样。当使用产生式 Ｅ→Ｅ１＋Ｔ的语义规则Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＋�，Ｅ１．ｎｐｔｒ，Ｔ．ｎｐｔｒ）

时，先前的规则已把 Ｅ１．ｎｐｔｒ和Ｔ．ｎｐｔｒ分别置为指向叶结点ａ和内部结点５＊ｂ。

处于图４．５的下部，由记录形成的树是构成输出的真正语法树；而虚线表示的树是分析

树，它可能仅有象征意义。

根据表４．３的语法制导定义，对于输入 ａ＋５＊ｂ，实际执行的一系列函数调用如下：

（１）ｐ１：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｉｄ，ｅｎｔｒｙａ）；

（２）ｐ２：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｎｕｍ，５）；

（３）ｐ３：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｉｄ，ｅｎｔｒｙｂ）；

（４）ｐ４：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＊�，ｐ２，ｐ３）；

（５）ｐ５：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＋�，ｐ１，ｐ４）；

可以看出，写语法制导定义比写普通的程序更困难。对程序而言，整个程序的执行流程

是显式地用语句描述的。而语法制导定义中语义规则的执行受输入的语法制导，当识别出

输入串的一个语法结构时（可以看成发生一个事件），执行其相应的动作，因此这是一种事件

驱动的程序设计。

４．２．３　Ｓ属性的自下而上计算

综合属性可以由自下而上的分析器在分析输入时完成计算。分析器可以把文法符号的

综合属性值放在它的栈里，每当归约时，根据出现在栈顶的产生式右部符号的属性来计算左

部符号的综合属性。我们说明如何扩展分析器的栈使之能够保存综合属性。在４．５节将看

到这种实现也支持一些继承属性。

Ｓ属性定义的翻译器可以借助ＬＲ分析器的生成器来实现，例如３．７节讨论的Ｙａｃｃ。根

据Ｓ属性定义，分析器的生成器可以构造出翻译器，它在分析输入时计算属性。

自下而上分析器用栈来保存已分析子树的信息。可以在分析栈中增加一个域来保存综

合属性值，图４．６给出了一个例子。假设拓展后的分析栈由状态数组ｓｔａｔｅ和值数组ｖａｌ实

现，如图４．６所示的那样。ｓｔａｔｅ的每个条目是ＬＲ（１）分析表的指针或下标（注意，文法符号

隐含在状态里，无需存放在栈中），但为直观起见，用文法符号来代替状态，这个符号就是

３．５节所描述的分析栈中被状态盖住的那个符号。ｖａｌ数组为文法符号存放的综合属性。

如果ｓｔａｔｅ的第ｉ个符号是Ａ，那么ｖａｌ［ｉ］保存对应这个Ａ的分析树结点的属性值。

栈顶由指针ｔｏｐ指示，并假定综合属性刚好在每步归约前计算。若产生式 Ａ→ＸＹＺ的
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图４．６　有综合属性域的分析栈

语义规则是Ａ．ａ：＝ｆ（Ｘ．ｘ，Ｙ．ｙ，Ｚ．ｚ），那么在

ＸＹＺ归约成 Ａ之前，属性 Ｚ．ｚ的值在ｖａｌ［ｔｏｐ］，Ｙ．

ｙ的值在ｖａｌ［ｔｏｐ－１］，Ｘ．ｘ的值在ｖａｌ［ｔｏｐ－２］。

如果某个符号没有属性，那么 ｖａｌ数组对应条目没

有定义。归约后，ｔｏｐ的值减２，覆盖 Ａ的状态放进

ｓｔａｔｅ［ｔｏｐ］（即 Ｘ原来的位置），综合属性的值 Ａ．ａ

放进ｖａｌ［ｔｏｐ］。

例４．７　再次考虑表４．１的台式计算器的语法

制导定义。图４．１的注释分析树上的综合属性可以

由ＬＲ分析器在分析输入８＋５＊２ｎ期间计算。同前面一样，假定词法分析器提供属性

ｄｉｇｉｔ．ｌｅｘｖａｌ的值。当分析器把ｄｉｇｉｔ移进栈时，记号ｄｉｇｉｔ置入ｓｔａｔｅ［ｔｏｐ］，它的属性值放在

ｖａｌ［ｔｏｐ］。

用３．５节的技术构造基础文法的ＬＲ分析器。为了计算属性，需要修改分析器，让它在

归约前执行表４．１的语义动作，这些语义动作可以翻译成表４．４的栈操作代码段。这些代

码段实际上就是用属性在ｖａｌ数组的位置代替表４．１语义规则的属性而得到的。

表４．４　用ＬＲ分析器实现台式计算器

产生式 代码段

Ｌ→Ｅｎ ｐｒｉｎｔ（ｖａｌ［ｔｏｐ－１］）

Ｅ→Ｅ１＋ Ｔ ｖａｌ［ｔｏｐ－２］：＝ ｖａｌ［ｔｏｐ－２］＋ ｖａｌ［ｔｏｐ］

Ｅ→Ｔ

Ｔ→Ｔ１＊ Ｆ ｖａｌ［ｔｏｐ－２］：＝ ｖａｌ［ｔｏｐ－２］＊ ｖａｌ［ｔｏｐ］

Ｔ→Ｆ

Ｆ→（Ｅ） ｖａｌ［ｔｏｐ－２］：＝ ｖａｌ［ｔｏｐ－１］

Ｆ→ｄｉｇｉｔ

表４．４中的代码段中，属性计算的结果都置入ｖａｌ数组中ｔｏｐ－２的位置，因为刚好对应

产生式的右部都是３个符号。这里的ｔｏｐ指归约前的栈顶，归约后它的值会根据右部符号

的多少进行调整。

表４．５展示了面临输入８＋５＊２ｎ时分析器的动作序列。每步动作后分析栈的ｓｔａｔｅ域

和ｖａｌ域的内容都在表中给出，我们仍然用对应的文法符号代替状态。为直观起见，我们还

用实际的输入数字代替记号ｄｉｇｉｔ。

考虑看见第一个输入符号８时的动作序列。首先分析器把对应记号ｄｉｇｉｔ的状态移进
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栈（状态由８表示，属性值８在ｖａｌ域）。第二步，分析器用产生式 Ｆ→ｄｉｇｉｔ归约并完成语义

规则 Ｆ．ｖａｌ：＝ｄｉｇｉｔ．ｌｅｘｖａｌ的计算。第三步，分析器按Ｔ→Ｆ归约，完成其语义规则的计算。

第四步，分析器按 Ｅ→Ｔ归约，完成其语义规则的计算。注意，没有代码段和这３个产生式

相联，所以ｖａｌ数组不改变，但每步归约后ｖａｌ栈顶含归约产生式左部符号的属性。 �

表４．５　翻译器面临８＋５＊２ｎ时的动作

输入 ｓｔａｔｅ ｖａｌ 所用产生式

８＋５＊２ｎ － －

＋５＊２ｎ ８ ８

＋５＊２ｎ Ｆ ８ Ｆ→ｄｉｇｉｔ

＋５＊２ｎ Ｔ ８ Ｔ→Ｆ

＋５＊２ｎ Ｅ ８ Ｅ→Ｔ

５＊２ｎ Ｅ＋ ８＋

＊２ｎ Ｅ＋５ ８＋５

＊２ｎ Ｅ＋ Ｆ ８＋５ Ｆ→ｄｉｇｉｔ

＊２ｎ Ｅ＋ Ｔ ８＋５ Ｔ→Ｆ

２ｎ Ｅ＋ Ｔ＊ ８＋５＊

ｎ Ｅ＋ Ｔ＊２ ８＋５＊２

ｎ Ｅ＋ Ｔ＊ Ｆ ８＋５＊２ Ｆ→ｄｉｇｉｔ

ｎ Ｅ＋ Ｔ ８＋１０ Ｔ→Ｔ＊ Ｆ

ｎ Ｅ １８ Ｅ→Ｅ＋Ｔ

Ｅｎ １８－

Ｌ １８ Ｌ→Ｅｎ

在上面的实现轮廓中，代码段是刚好在归约前执行。归约提供一种“挂钩”，任何代码段

组成的动作可以悬挂在上面，即允许用户把代码和产生式联系起来，按此产生式归约时执行

这些代码。

本小节的翻译方法受分析方法的限定，它只能用于Ｓ属性定义，而不考虑其他类的属

性定义，因此它属于忽略规则的方法。

４．３　Ｌ属性定义的自上而下计算

从４．２节可知，将ＬＲ分析器进行拓展，很容易把Ｓ属性定义所要求的翻译嵌在分析过

程中完成。那么，这种边分析边翻译的方式能否适用于有继承属性的情况。
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当翻译在分析时发生，属性的计算次序一定受分析方法所限定的分析树结点建立次序

的限制。不管是自上而下分析还是自下而上分析，一个共同的特点是，分析树的结点是自左

向右生成。如果属性信息是自左向右流动，那么就有可能在分析的同时完成属性计算。下

面按这种想法定义Ｌ属性定义，Ｌ代表左（ｌｅｆｔ），因为属性信息是从左向右流。

４．３．１　Ｌ属性定义

语法制导定义是 Ｌ属性的，如果每个产生式 Ａ→Ｘ１ Ｘ２⋯ Ｘｎ的每条语义规则计算的属

性是Ａ的综合属性；或者是 Ｘｊ的继承属性，１≤ｊ≤ｎ，但它仅依赖：

（１）该产生式中 Ｘｊ左边符号Ｘ１，Ｘ２，⋯，Ｘｊ－１的属性；

（２）Ａ的继承属性。

显然，Ｓ属性定义属于Ｌ属性定义，因为限制（１）和（２）仅对继承属性进行限制。

例４．３有关变量类型声明的语法制导定义是一个Ｌ属性定义，其中类型信息从左向右

流。为了说明问题，我们把这个语法制导定义重复写在这里。

表４．６　有继承属性的语法制导定义

产生式 语义规则

Ｄ→ＴＬ Ｌ．ｉｎ：＝Ｔ．ｔｙｐｅ

Ｔ→ｉｎｔ Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｉｎｔｅｇｅｒ

Ｔ→ｒｅａｌ Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｒｅａｌ

Ｌ→Ｌ１，ｉｄ Ｌ１．ｉｎ：＝ Ｌ．ｉｎ；

ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｉｎ）

Ｌ→ｉｄ ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｉｎ）

在这个例子中，如果语义规则都在归约时才执行的话，肯定会有问题。例如产生式 Ｄ

→ＴＬ的语义规则是Ｌ．ｉｎ：＝ Ｔ．ｔｙｐｅ，在分析由 Ｌ推出的标识符表时，需要用 Ｌ．ｉｎ的值，等

归约该产生式时才对 Ｌ．ｉｎ赋值的话肯定太晚了。这样，我们需要考虑语义规则的执行时

机，以及反映语义规则执行时机的描述方法。下一小节介绍这种描述方法。

４．３．２　翻译方案

翻译方案和语法制导定义不同之处是它的语义动作（而不叫语义规则）放在括号｛｝内，

并且可以插在产生式右部的任何地方。这是一种动作和分析交错的表示法，以表达动作的

执行时刻。若Ａ→α｛⋯｝β，那么｛⋯｝中语义动作的执行在α的推导（或向α的归约）结束以

后，在β的推导（或向β的归约）开始之前。我们可以把｛｝之间的语义动作想像成一个文法
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符号，在分析过程中对该符号进行推导（或归约）的时候，就是该语义动作执行的时候。

本章也使用翻译方案作为说明分析期间翻译的一种方法。

例４．８　下面是一个简单的翻译方案，它把有加和减的中缀表达式翻译成后缀表达式。

　　Ｅ→ＴＲ

　　Ｒ→ａｄｄｏｐＴ｛ｐｒｉｎｔ（ａｄｄｏｐ．ｌｅｘｅｍｅ）｝Ｒ１｜ε （４．１）

　　Ｔ→ｎｕｍ｛ｐｒｉｎｔ（ｎｕｍ．ｖａｌ）｝

如果输入是８＋５－２，该翻译方案的输出是８５＋２－。第２行的动作 ｐｒｉｎｔ（ａｄｄｏｐ．

ｌｅｘｅｍｅ）必须放在 Ｔ和Ｒ１ 之间，移到别的位置都会导致不正确的结果。 �

设计翻译方案时，必须保证动作在引用属性时其值已经可用，也就是保证动作不会引用

还没有计算的属性值。

只有综合属性的情况最简单。此时，为每条语义规则建立一个赋值动作，把该动作放在

对应产生式右部的末端，由此得到翻译方案。

如果同时有继承属性，必须仔细斟酌。下面是三条限制，这些限制的给出受 Ｌ属性定

义的启发：

（１）产生式右部符号的继承属性必须在先于这个符号的动作中计算。

（２）一个动作不能引用该动作右边符号的综合属性。

（３）左部非终结符的综合属性只能在它所引用的所有属性都计算完后才能计算。计算

该属性的动作通常放在产生式右部的末端。

　图４．７　编排单元的

排版结果

对Ｌ属性语法制导定义，构造满足上面三个条件的翻译方案总

是可能的。下面的例子说明这一点。它基于数学排版语言ＥＱＮ。对

于输入

　　Ｅ　ｓｕｂ　１　．ｖａｌ

ＥＱＮ编排的Ｅ、１和．ｖａｌ的相对位置和相对大小见图４．７，下标１以较

小的字体印刷，它的位置也低于 Ｅ和．ｖａｌ。

例４．９　从表４．７的Ｌ属性定义，构造图４．８的翻译方案。表中非终结符 Ｂ代表公式

编排单元，产生式 Ｂ→Ｂ１Ｂ２ 代表两个单元的并置，Ｂ→Ｂ１ｓｕｂＢ２ 表示作为下标的第二个单

元，其编排的尺寸比第一个单元小，并且位置较低。

继承属性ｐｓ表示点的大小，它会影响公式的高度。产生式 Ｂ→ｔｅｘｔ的规则用正文的正

常高度乘以点的大小以得到正文的实际高度。ｔｅｘｔ的属性 ｈ可以根据ｔｅｘｔ的性质查表得

到。在产生式Ｂ→Ｂ１Ｂ２ 的语义规则中，通过复写规则，Ｂ１和 Ｂ２继承了 Ｂ的点的大小。Ｂ

的高度由综合属性ｈｔ表示，它取 Ｂ１和 Ｂ２高度的较大值。

在产生式Ｂ→Ｂ１ｓｕｂＢ２的语义规则中，函数ｓｈｒｉｎｋ将Ｂ２ 的点缩小３０％。函数ｄｉｓｐ在计

算 Ｂ的高度时，把单元 Ｂ２ 向下偏置。输出编排结果的语义动作在图中没有给出。
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表４．７　定义编排单元大小和高度的语法制导定义

产生式 语义规则

Ｓ→Ｂ Ｂ．ｐｓ：＝１０；Ｓ．ｈｔ：＝ Ｂ．ｈｔ

Ｂ→Ｂ１ Ｂ２
Ｂ１．ｐｓ：＝ Ｂ．ｐｓ；Ｂ２．ｐｓ：＝ Ｂ．ｐｓ；

Ｂ．ｈｔ：＝ ｍａｘ（Ｂ１．ｈｔ，Ｂ２．ｈｔ）

Ｂ→Ｂ１ｓｕｂＢ２
Ｂ１．ｐｓ：＝Ｂ．ｐｓ；Ｂ２．ｐｓ：＝ ｓｈｒｉｎｋ（Ｂ．ｐｓ）；

Ｂ．ｈｔ：＝ ｄｉｓｐ（Ｂ１．ｈｔ，Ｂ２．ｈｔ）

Ｂ→ｔｅｘｔ Ｂ．ｈｔ：＝ｔｅｘｔ．ｈ＊ Ｂ．ｐｓ

表４．７中，惟一的继承属性是非终结符 Ｂ的ｐｓ，定义ｐｓ的语义规则仅依赖产生式左部

非终结符的继承属性，所以该定义是 Ｌ属性定义的。

Ｓ→　　　　｛Ｂ．ｐｓ：＝１０｝　　　　

Ｂ ｛Ｓ．ｈｔ：＝ Ｂ．ｈｔ｝

Ｂ→ ｛Ｂ１．ｐｓ：＝ Ｂ．ｐｓ｝

Ｂ１ ｛Ｂ２．ｐｓ：＝ Ｂ．ｐｓ｝

Ｂ２ ｛Ｂ．ｈｔ：＝ ｍａｘ（Ｂ１．ｈｔ，Ｂ２．ｈｔ）｝

Ｂ→ ｛Ｂ１．ｐｓ：＝Ｂ．ｐｓ｝

Ｂ１

ｓｕｂ ｛Ｂ２．ｐｓ：＝ｓｈｒｉｎｋ（Ｂ．ｐｓ）｝

Ｂ２ ｛Ｂ．ｈｔ：＝ ｄｉｓｐ（Ｂ１．ｈｔ，Ｂ２．ｈｔ）｝

Ｂ→ｔｅｘｔ ｛Ｂ．ｈｔ：＝ｔｅｘｔ．ｈ＊ Ｂ．ｐｓ｝

图４．８　从表４．７构造的翻译方案

图４．８的翻译方案是根据上面的三点要求，通过把对应于表４．７语义规则的赋值插入

产生式而得到的。为了可读性，把

　　Ｓ→｛Ｂ．ｐｓ：＝１０｝Ｂ｛Ｓ．ｈｔ：＝ Ｂ．ｈｔ｝

写成

　　Ｓ→　　　　｛Ｂ．ｐｓ：＝１０｝

Ｂ ｛Ｓ．ｈｔ：＝ Ｂ．ｈｔ｝

注意，给继承属性 Ｂ１．ｐｓ和Ｂ２．ｐｓ赋值的动作刚好在产生式右部Ｂ１ 和Ｂ２ 的前面。 �

大多数算术运算符是左结合的，因此用左递归文法表示表达式是自然的。但是在构造

预测翻译器时，必须消除文法中的左递归，而左递归的消除可能会引起继承属性的出现。下
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面的例子说明这一点。

例４．１０　如果把表４．３构造语法树的语法制导定义变成翻译方案，那么 Ｅ的产生式和

语义动作成为

　　Ｅ→Ｅ１＋ Ｔ ｛Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＋�，Ｅ１．ｎｐｔｒ，Ｔ．ｎｐｔｒ）｝

　　Ｅ→Ｔ ｛Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ Ｔ．ｎｐｔｒ｝

从这个方案消除左递归时，变换后的翻译方案见图４．９。Ｆ的产生式和语义动作类似

于表４．３最初定义中的那些产生式和语义动作。

Ｅ→Ｔ　　　　｛Ｒ．ｉ：＝ Ｔ．ｎｐｔｒ｝　　　　　　　　　

Ｒ ｛Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ Ｒ．ｓ｝

Ｒ→＋

Ｔ ｛Ｒ１．ｉ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＋�，Ｒ．ｉ，Ｔ．ｎｐｔｒ）｝

Ｒ１ ｛Ｒ．ｓ：＝ Ｒ１．ｓ｝

Ｒ→ε ｛Ｒ．ｓ：＝ Ｒ．ｉ｝

Ｔ→Ｆ ｛Ｗ．ｉ：＝ Ｆ．ｎｐｔｒ｝

Ｗ ｛Ｔ．ｎｐｔｒ：＝ Ｗ．ｓ｝

Ｗ→＊

Ｆ ｛Ｗ１．ｉ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＊�，Ｗ．ｉ，Ｆ．ｎｐｔｒ）｝

Ｗ１ ｛Ｗ．ｓ：＝ Ｗ１．ｓ｝

Ｗ→ε ｛Ｗ．ｓ：＝ Ｗ．ｉ｝

Ｆ→（Ｅ） ｛Ｆ．ｎｐｔｒ：＝ Ｅ．ｎｐｔｒ｝

Ｆ→ｉｄ ｛Ｆ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｉｄ，ｉｄ．ｅｎｔｒｙ）｝

Ｆ→ｎｕｍ ｛Ｆ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｎｕｍ，ｎｕｍ．ｖａｌ）｝

图４．９　构造语法树的翻译方案

图４．１０给出了图４．９的动作是怎样为５＊ａ＊ｂ构造语法树的。为使图简单起见，在图

中略去了 Ｅ] ＴＲ] Ｔ的部分。综合属性在文法符号的右边，继承属性在文法符号的左边。

语法树的叶结点由与产生式 Ｆ→ｉｄ和 Ｆ→ｎｕｍ相联的动作构造，和例４．６的一样。在最左

边的 Ｆ，属性Ｆ．ｎｐｔｒ指向叶结点ａ，指向ａ的指针由Ｔ→ＦＷ右部的Ｗ的属性Ｗ．ｉ继承。

当产生式 Ｗ→＊ＦＷ１用于根的右子结点时，Ｗ．ｉ指向ａ结点，Ｆ．ｎｐｔｒ指向结点５。现

在 ｍｋｎｏｄｅ作用于乘算符和这两个指针，构造出对应ａ＊５的结点。

最后使用的产生式是 Ｗ→ε时，Ｗ．ｉ指向整个树的根。整个树通过 Ｗ．结点的ｓ属性
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返回（图４．１０没有给出），直至它成为Ｔ．ｎｐｔｒ的值。 �

原来左递归的文法没有继承属性，为什么把文法从左递归改成右递归后会出现继承属

性？可以这样直观地解释：对于表４．３的文法，属性信息的流动方向和归约方向是一致的，

因此一般来说只用综合属性就可以了；而图４．９翻译方案的属性信息（语法树结点指针）是

从左向右流的，归约却是从右向左的，这种不一致性导致了继承属性的出现。

图４．１０　ａ＊５＊ｂ的语法树的构造

这两节给出了一些具体的语法制导定义和翻译方案。可以看出，和用程序设计语言编

程序相比，编写语法制导定义和翻译方案是一项更有挑战性的工作，在下面几章中将会深刻

体会到这一点。

４．３．３　预测翻译器的设计

本节讨论在预测分析的同时完成Ｌ属性定义。为明显看出动作和属性计算发生的次

序，用翻译方案而不是语法制导定义。

下面的算法把预测分析器的构造方法推广到翻译方案的实现，该翻译方案的文法适于

自上而下分析。

算法４．１　构造语法制导的预测翻译器。

输入　语法制导的翻译方案，其基础文法适于预测分析。

输出　语法制导翻译器的代码。

方法　修改预测分析器的构造技术。
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（１）为每个非终结符Ａ构造一个函数，Ａ的每个继承属性声明为该函数的一个形式参

数，Ａ的综合属性作为它的返回值（可以是记录，或者是每个属性占一个域的记录的指针）。

为简单起见，假定每个非终结符正好只有一个综合属性。Ａ的函数还为Ａ产生式的其他每

个文法符号的每个属性声明一个局部变量。

（２）Ａ函数的代码的骨架是根据当前的输入决定使用什么产生式。

（３）和每个产生式有关的代码按下面的方法生成。我们从左向右地考虑产生式右部的

记号、非终结符和语义动作。

（ａ）对于有综合属性ｘ的记号Ｘ，把 Ｘ的值保存在为Ｘ．ｘ声明的变量中。然后产生匹

配记号 Ｘ的调用，并推进输入指针。

（ｂ）对于非终结符 Ｂ，产生赋值ｃ：＝ Ｂ（ｂ１，ｂ２，⋯ ，ｂｋ），它的右部是函数调用，其中

ｂ１，ｂ２，⋯ ，ｂｋ是对应 Ｂ继承属性的变量，ｃ是代表Ｂ综合属性的变量。

（ｃ）对于每个语义动作，把代码复写到分析器，把对属性的引用改成对相应的局部变量

的引用。

算法４．１在４．５节还要扩充，在分析树已构造好的情况下实现Ｌ属性定义。

例４．１１　图４．９的文法是ＬＬ（１）的，因而适合于自上而下分析。从该文法的非终符的

属性，我们得到函数 Ｅ，Ｒ，Ｔ，Ｗ和Ｆ的变元和结果类型如下。因为 Ｅ，Ｔ和Ｆ没有继承属

性，所以它们没有变元。

　　ｆｕｎｃｔｉｏｎＥ：↑ｓｙｎｔａｘ ｔｒｅｅ ｎｏｄｅ；

　　ｆｕｎｃｔｉｏｎＲ（ｉ：↑ｓｙｎｔａｘ ｔｒｅｅ ｎｏｄｅ）：↑ｓｙｎｔａｘ ｔｒｅｅ ｎｏｄｅ；

　　ｆｕｎｃｔｉｏｎＴ：↑ｓｙｎｔａｘ ｔｒｅｅ ｎｏｄｅ；

　　ｆｕｎｃｔｉｏｎ Ｗ（ｉ：↑ｓｙｎｔａｘ ｔｒｅｅ ｎｏｄｅ）：↑ｓｙｎｔａｘ ｔｒｅｅ ｎｏｄｅ；

　　ｆｕｎｃｔｉｏｎＦ：↑ｓｙｎｔａｘ ｔｒｅｅ ｎｏｄｅ；

Ｒ的代码基于图４．１１的分析过程。如果向前看符号是＋，那么使用产生式 Ｒ→＋ Ｔ

Ｒ，先用 ｍａｔｃｈ过程去读＋后面的下一个输入记号，然后调用过程 Ｔ和Ｒ。否则该产生式什

么也不做，使用的是产生式 Ｒ→ε。

　　　　　　　　　　　　　ｐｒｏｃｄｕｒｅＲ；

ｂｅｇｉｎ

ｉｆｌｏｏｋａｈｅａｄ＝�＋�ｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

ｍａｔｃｈ（�＋�）；Ｔ；Ｒ

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｂｅｇｉｎ／＊ 什么也不做 ＊／

ｅｎｄ

ｅｎｄ

图４．１１　产生式Ｒ→＋ＴＲ｜ε的分析过程
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图４．１２的 Ｒ函数含计算属性的代码，有这样几步：记号�＋�的值 ｌｅｘｖａｌ存于

ａｄｄｏｐｌｅｘｅｍｅ，匹配＋，调用 Ｔ，用ｎｐｔｒ保存它的结果。变量ｉ１对应继承属性 Ｒ１．ｉ，ｓ１对应综

合属性 Ｒ１．ｓ。ｒｅｔｕｒｎ语句返回ｓ。其他函数可以效仿这个函数去构造。 �

ｆｕｎｃｔｉｏｎＲ（ｉ：↑ ｓｙｎｔａｘ ｔｒｅｅ ｎｏｄｅ）：↑ ｓｙｎｔａｘ ｔｒｅｅ ｎｏｄｅ；

ｖａｒｎｐｔｒ，ｉ１，ｓ１，ｓ：↑ ｓｙｎｔａｘ ｔｒｅｅ ｎｏｄｅ；

ａｄｄｏｐｌｅｘｅｍｅ：ｃｈａｒ；

ｂｅｇｉｎ

ｉｆｌｏｏｋａｈｅａｄ＝�＋�ｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

／＊ 产生式 Ｒ→＋ＴＲ　＊／

ａｄｄｏｐｌｅｘｅｍｅ：＝ｌｅｘｖａｌ；

ｍａｔｃｈ（�＋�）；

ｎｐｔｒ：＝ Ｔ；

ｉ１：＝ ｍｋｎｏｄｅ（ａｄｄｏｐｌｅｘｍｅ，ｉ，ｎｐｔｒ）；

ｓ１：＝ Ｒ（ｉ１）；

ｓ：＝ ｓ１

ｅｎｄ

ｅｌｓｅ　ｓ：＝ｉ；　／＊ 产生式 Ｒ→ε＊／

ｒｅｔｕｒｎ　ｓ

ｅｎｄ；

图４．１２　语法树的递归下降构造

本小节讨论的是 Ｌ属性定义的自上而下翻译，属性计算次序预先约定，因而仍属于忽

略规则的方法。

４．３．４　用综合属性代替继承属性

我们已经看出，Ｓ属性定义比Ｌ属性定义易于理解。从例４．１０知道，改变文法可能会

引入继承属性。同样，改变文法有时可以避免使用继承属性，后者对于构造只允许综合属性

的翻译方案极其有用。

例如，Ｐａｓｃａｌ的声明由标识符表加类型组成，如 ｍ，ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ。这种声明可以用下面

的文法描述：

　　Ｄ→Ｌ：Ｔ

　　Ｔ→ｉｎｔｅｇｅｒ｜ｃｈａｒ

　　Ｌ→Ｌ，ｉｄ｜ｉｄ

在这个文法中，标识符表由Ｌ产生，但类型不是Ｌ的子树，我们不能靠仅使用综合属性
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把类型和标识符联系起来。事实上，在第一个产生式中，由于非终结符 Ｌ从它右边的Ｔ获

得类型信息，所写的语法制导定义将不可能是Ｌ属性的，所以基于它的翻译也不可能在分

析期间完成。

这个问题可以通过重新构造文法来解决，把类型作为标识符表的最后一个成分：

　　Ｄ→ｉｄＬ

　　Ｌ→，ｉｄＬ｜：Ｔ

　　Ｔ→ｉｎｔｅｇｅｒ｜ｃｈａｒ

现在，类型作为Ｌ的综合属性Ｌ．ｔｙｐｅ，当标识符由 Ｌ产生时，它的类型可以进符号表，

具体的翻译方案如下：

　　Ｄ→ｉｄＬ｛ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｔｙｐｅ）｝

　　Ｌ→，ｉｄＬ１｛Ｌ．ｔｙｐｅ：＝ Ｌ１．ｔｙｐｅ；ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ１．ｔｙｐｅ）｝

　　Ｌ→：Ｔ｛Ｌ．ｔｙｐｅ：＝ Ｔ．ｔｙｐｅ｝

　　Ｔ→ｉｎｔｅｇｅｒ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｉｎｔｅｇｅｒ｝

　　Ｔ→ｒｅａｌ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｒｅａｌ｝

可以说，在Ｐａｓｃａｌ的声明中，类型信息是从右向左流动，上面第一个文法是从左向右归

约，因此不能在分析期间完成计算。而上面第二个文法是从右向左归约的，信息流向和归约

方向的一致性使得属性计算可以在分析期间完成。

４．４　Ｌ属性的自下而上计算

本节提出在自下而上分析的框架中实现Ｌ属性定义的方法。它能实现任何基于ＬＬ（１）

文法的Ｌ属性定义，也能实现许多（但不是所有的）基于ＬＲ（１）的 Ｌ属性定义。该方法是

４．２．３节自下而上翻译技术的推广。

４．４．１　删除翻译方案中嵌入的动作

４．２．３节的自下而上翻译方法适用于Ｓ属性定义，Ｓ属性定义的语义动作都可以放在

产生式的右端。虽然Ｌ属性定义的继承属性计算需要嵌在产生式右部的不同地方，但是可

以通过修改文法而把翻译方案中所有的嵌入动作都变换成只出现在产生式的右端，在嵌入

动作只涉及虚拟属性时，这种变换尤其容易。

这种变换在文法中加入产生ε的标记非终结符，让每个嵌入动作由不同标记非终结符

Ｍ代表，并把该动作放在产生式 Ｍ→ε的右端。例如，使用标记非终结符 Ｍ和Ｎ，（４．１）翻
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译方案

　　Ｅ→ＴＲ

Ｒ→＋ Ｔ｛ｐｒｉｎｔ（�＋�）｝Ｒ１｜－ Ｔ｛ｐｒｉｎｔ（�－�）｝Ｒ１｜ε

Ｔ→ｎｕｍ｛ｐｒｉｎｔ（ｎｕｍ．ｖａｌ）｝

变换成

Ｅ→ＴＲ

Ｒ→＋ ＴＭＲ１｜－ ＴＮＲ１｜ε

Ｔ→ｎｕｍ｛ｐｒｉｎｔ（ｎｕｍ．ｖａｌ）｝

Ｍ→ε｛ｐｒｉｎｔ（�＋�）｝

Ｎ→ε｛ｐｒｉｎｔ（�－�）｝

这两个翻译方案中的文法接受同样的语言，并且对任何输入，它们执行的语义动作是一

样的。变换后的翻译方案中，动作都在产生式的右边，所以它们可以在自下而上分析过程中

归约产生式右部时完成。

４．４．２　分析栈上的继承属性

对产生式Ａ→ＸＹ，自下而上分析器从它的栈顶移开Ｙ和Ｘ，并用 Ａ代替它们，完成产生

式右部的归约。如果 Ｘ有综合属性Ｘ．ｓ，４．２．３节的实现把该属性放在分析器栈上与 Ｘ对

应的地方。

因为在Ｙ以下的任何子树归约前，Ｘ．ｓ的值已经在分析栈中，所以它的值可以被 Ｙ继

承。如果继承属性由复写规则Ｙ．ｉ：＝ Ｘ．ｓ定义，那么在需要使用Ｙ．ｉ的地方，可以用 Ｘ．ｓ

的值来代替。在需要使用Ｙ．ｉ的地方，如果能静态地确定 Ｘ．ｓ在栈中的位置，那么这个想

法很容易实现。

例４．１２　考虑由表４．６的语法制导定义改写的翻译方案：

　　Ｄ→Ｔ　　　　｛Ｌ．ｉｎ：＝ Ｔ．ｔｙｐｅ｝

Ｌ

Ｔ→ｉｎｔ ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｉｎｔｅｇｅｒ｝

Ｔ→ｒｅａｌ ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｒｅａｌ｝

Ｌ→ ｛Ｌ１．ｉｎ：＝ Ｌ．ｉｎ｝

Ｌ１，ｉｄ ｛ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｉｎ）｝

Ｌ→ｉｄ ｛ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｉｎ）｝

该翻译方案使用继承属性，并且继承属性由复写规则传递。下面我们以输入ｉｎｔｐ，ｑ，ｒ为

例，看在需要 Ｌ．ｉｎ值的地方，能否静态地确定Ｔ．ｔｙｐｅ在栈中的位置。

先用图４．１３给出该输入的分析树及ｔｙｐｅ和ｉｎ属性之间的依赖关系，以增强直观性。
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　图４．１３　在每个Ｌ结点上，Ｌ．ｉｎ：＝

Ｔ．ｔｙｐｅ

表４．８给出分析器面临该输入时的动作序列。为清楚起

见，我们用对应的文法符号代替状态，用实际的标识符代

替记号ｉｄ。在表４．８中，每次归约Ｌ产生式右部时，Ｔ在

栈中刚好处于该右部的下面，因此 Ｔ．ｔｙｐｅ在栈中的位置

是可以静态地确定的。可以利用这个事实来访问属性

Ｔ．ｔｙｐｅ。

按照４．２．３节假设，分析栈由一对数组ｓｔａｔｅ和ｖａｌ来

实现。如果ｓｔａｔｅ［ｉ］对应文法符号 Ｘ，那么ｖａｌ［ｉ］保存综

合属性Ｘ．ｓ。表４．９的实现利用了属性 Ｔ．ｔｙｐｅ在ｖａｌ栈中相对于栈顶的位置已知这个事

实。

表４．８　分析器面临ｉｎｔｐ，ｑ，ｒ时的动作序列

状态 输入 所用产生式

－ ｉｎｔｐ，ｑ，ｒ

ｉｎｔ ｐ，ｑ，ｒ

Ｔ ｐ，ｑ，ｒ Ｔ→ｉｎｔ

Ｔｐ ，ｑ，ｒ

ＴＬ ，ｑ，ｒ Ｌ→ｉｄ

ＴＬ， ｑ，ｒ

ＴＬ，ｑ ，ｒ

ＴＬ ，ｒ Ｌ→Ｌ，ｉｄ

ＴＬ， ｒ

ＴＬ，ｒ

ＴＬ Ｌ→Ｌ，ｉｄ

Ｄ Ｄ→ＴＬ

表４．９　Ｔ．ｔｙｐｅ的值可用来代替Ｌ．ｉｎ

产生式 代码段

Ｄ→ＴＬ

Ｔ→ｉｎｔ ｖａｌ［ｔｏｐ］：＝ｉｎｔｅｇｅｒ

Ｔ→ｒｅａｌ ｖａｌ［ｔｏｐ］：＝ｒｅａｌ

Ｌ→Ｌ１，ｉｄ ａｄｄｔｙｐｅ（ｖａｌ［ｔｏｐ］，ｖａｌ［ｔｏｐ－３］）

Ｌ→ｉｄ ａｄｄｔｙｐｅ（ｖａｌ［ｔｏｐ］，ｖａｌ［ｔｏｐ－１］）
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当使用产生式Ｌ→ｉｄ时，ｉｄ．ｅｎｔｒｙ在ｖａｌ栈顶，Ｔ．ｔｙｐｅ刚好在它的下面。所以ａｄｄｔｙｐｅ（ｖａｌ

［ｔｏｐ］，ｖａｌ［ｔｏｐ－１］）等价于ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｉｎ）。同样，因为产生式 Ｌ→Ｌ，ｉｄ右部有

３个符号，所以归约时Ｔ．ｔｙｐｅ出现在ｖａｌ［ｔｏｐ－３］。其他和Ｌ．ｉｎ有关的动作是复写规则，它

们完全可以省略掉。 �

如果属性的位置不能预测，可以尝试增加标记非终结符，使属性的位置变得可以静态确

定。下面通过一个例子来说明。

例４．１３　考虑下面的语法制导定义：

　　　　　　　　产生式　　　　　　　　　　语义规则

Ｓ→ａＡＣ Ｃ．ｉ：＝ Ａ．ｓ

Ｓ→ｂＡＢＣ Ｃ．ｉ：＝ Ａ．ｓ （４．２）

Ｃ→ｃ Ｃ．ｓ：＝ ｇ（Ｃ．ｉ）

通过复写规则，Ｃ．ｉ继承综合属性Ａ．ｓ。由于在栈中，Ｂ可能在、也可能不在Ａ和Ｃ之间，因

此在用产生式 Ｃ→ｃ归约时，Ｃ．ｉ的值（也就是Ａ．ｓ的值）可能在ｖａｌ［ｔｏｐ－２］，也可能在ｖａｌ

［ｔｏｐ－１］。

增加一个标记非终结符 Ｍ，插在（４．２）的第二个产生式右部的 Ｃ之前，并增加了属性复

写规则。修改后的语法制导定义如下：

产生式 语义规则

Ｓ→ａＡＣ Ｃ．ｉ：＝ Ａ．ｓ

Ｓ→ｂＡＢＭＣ Ｍ．ｉ：＝ Ａ．ｓ；Ｃ．ｉ：＝ Ｍ．ｓ

Ｃ→ｃ Ｃ．ｓ：＝ ｇ（Ｃ．ｉ）

Ｍ→ε Ｍ．ｓ：＝ Ｍ．ｉ

产生式Ｓ→ｂＡＢＭＣ和Ｍ→ε的语义规则保证Ｃ．ｉ＝ Ｍ．ｓ＝ Ｍ．ｉ＝ Ａ．ｓ，也就是对于

第二个产生式Ｓ→ｂＡＢＭＣ，Ｃ．ｉ间接地通过Ｍ．ｉ和Ｍ．ｓ继承Ａ．ｓ的值。这样，不管在ａＡＣ

还是ｂＡＢＭＣ的情况下，在使用 Ｃ→ｃ时，Ｃ．ｉ的值都可以在ｖａｌ［ｔｏｐ－１］找到。在使用 Ｍ→ε

时，Ｍ．ｉ的值可以在ｖａｌ［ｔｏｐ－２］找到。 �

４．４．３　模拟继承属性的计算

如果继承属性并不直接等于某个综合属性，而是它的一个函数，是否能够利用上一小节

的办法？回答是可以的。在这种情况下，可以用标记非终结符来模拟继承属性的计算。例

如，考虑

产生式 语义规则

Ｓ→ａＡＣ Ｃ．ｉ：＝ｆ（Ａ．ｓ）
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Ｃ→ｃ Ｃ．ｓ：＝ ｇ（Ｃ．ｉ）

这里，定义 Ｃ．ｉ的规则不是简单的复写规则。如果不完成这个计算，则在栈中取不到 Ｃ．ｉ

的值。解决办法是增加一个标记非终结符，把ｆ（Ａ．ｓ）的计算移到对标记非终结符归约时

进行，如下所示：

产生式 语义规则

Ｓ→ａＡＮＣ Ｎ．ｉ：＝ Ａ．ｓ；Ｃ．ｉ：＝ Ｎ．ｓ

Ｎ→ε Ｎ．ｓ：＝ｆ（Ｎ．ｉ）

Ｃ→ｃ Ｃ．ｓ：＝ ｇ（Ｃ．ｉ）

当按 Ｎ→ε归约时，Ｎ．ｉ的值可以在放Ａ．ｓ的地方（ｖａｌ［ｔｏｐ］）找到。当按 Ｃ→ｃ归约时，Ｃ．ｉ

的值可以在对应于 Ｎ的地方（ｖａｌ［ｔｏｐ－１］）找到。

例４．１４　对于表４．７的排版语言的例子，我们增加３个标记非终结符Ｌ，Ｍ和Ｎ，以保

证当Ｂ的子树归约时，所需的继承属性 Ｂ．ｐｓ的值出现在分析栈中已知的位置。修改后的

语法制导定义见表４．１０。

标记非终结符Ｌ的作用是完成Ｓ→ＬＢ中的属性Ｂ．ｐｓ的初始化。Ｌ→ε的语义规则Ｌ．ｓ

：＝１０使得 Ｂ．ｐｓ的初值１０在栈中有存放的地方，以便后面引用。

标记非终结符 Ｍ和Ｎ（还有Ｌ）的一个共同作用是，保证了在任何情况下向 Ｂ归约时，

Ｂ．ｐｓ的值总是正好在右部的下面。这个结论的证明留作一个练习。

Ｎ的另一个作用是模拟继承属性的计算。在表４．７中，产生式 Ｂ→Ｂ１ｓｕｂＢ２ 的语义规

则 Ｂ２．ｐｓ：＝ｓｈｒｉｎｋ（Ｂ．ｐｓ）表明 Ｂ２．ｐｓ不是简单地由复写规则定义的。产生式 Ｎ→ε的动作

完成这个计算，并将计算结果保留在栈上。

表４．１０　由复写规则设置所有继承属性

产生式 语义规则

Ｓ→ＬＢ Ｂ．ｐｓ：＝ Ｌ．ｓ；Ｓ．ｈｔ：＝ Ｂ．ｈｔ

Ｌ→ε Ｌ．ｓ：＝１０

Ｂ→Ｂ１ ＭＢ２ Ｂ１．ｐｓ：＝ Ｂ．ｐｓ；Ｍ．ｉ：＝ Ｂ．ｐｓ；

Ｂ２．ｐｓ：＝ Ｍ．ｓ；

Ｂ．ｈｔ：＝ ｍａｘ（Ｂ１．ｈｔ，Ｂ２．ｈｔ）

Ｍ→ε Ｍ．ｓ：＝ Ｍ．ｉ

Ｂ→Ｂ１ｓｕｂＮＢ２ Ｂ１．ｐｓ：＝Ｂ．ｐｓ；Ｎ．ｉ：＝ Ｂ．ｐｓ；

Ｂ２．ｐｓ：＝ Ｎ．ｓ；

Ｂ．ｈｔ：＝ ｄｉｓｐ（Ｂ１．ｈｔ，Ｂ２．ｈｔ）

Ｎ→ε Ｎ．ｓ：＝ｓｈｒｉｎｋ（Ｎ．ｉ）

Ｂ→ｔｅｘｔ Ｂ．ｈｔ：＝ｔｅｘｔ．ｈ＊ Ｂ．ｐｓ
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　　 实现表４．１０的语法制导定义的代码段列在表４．１１。在表４．１０中，所有的继承属性都

是由复写规则设置，因而只要知道它们在ｖａｌ栈中的位置，就可以获得它们的值。 �

表４．１１　表４．１０的语法制导定义的实现

产生式 语义规则

Ｓ→ＬＢ ｖａｌ［ｔｏｐ－１］：＝ ｖａｌ［ｔｏｐ］

Ｌ→ε ｖａｌ［ｔｏｐ＋１］：＝１０

Ｂ→Ｂ１ ＭＢ２ ｖａｌ［ｔｏｐ－２］：＝ ｍａｘ（ｖａｌ［ｔｏｐ－２］，ｖａｌ［ｔｏｐ］）

Ｍ→ε ｖａｌ［ｔｏｐ＋１］：＝ ｖａｌ［ｔｏｐ－１］

Ｂ→Ｂ１ｓｕｂＮＢ２ ｖａｌ［ｔｏｐ－３］：＝ ｄｉｓｐ（ｖａｌ［ｔｏｐ－３］，ｖａｌ［ｔｏｐ］）

Ｎ→ε ｖａｌ［ｔｏｐ＋１］：＝ ｓｈｒｉｎｋ（ｖａｌ［ｔｏｐ－２］）

Ｂ→ｔｅｘｔ ｖａｌ［ｔｏｐ］：＝ｖａｌ［ｔｏｐ］＊ ｖａｌ［ｔｏｐ－１］

对于基于ＬＬ（１）文法的Ｌ属性定义，系统地引入标记非终结符，可以在ＬＲ分析期间完

成属性计算。因为每个标记非终结符至多只有一个产生式，因此标记非终结符加入后文法

仍然是ＬＬ（１）的。任何ＬＬ（１）文法一定是ＬＲ（１）文法，因此加标记非终结符后不会引起 ＬＲ

分析动作的冲突。

但是对于ＬＲ（１）文法，情况就不这么简单，标记非终结符的加入有可能使得文法不再是

ＬＲ（１）的了。

例４．１５　文法Ｌ→Ｌｂ｜ａ是ＬＲ（１）的，加了标记非终结符 Ｍ后的文法

　　Ｌ→ＭＬｂ｜ａ

　　Ｍ→ε

不是ＬＲ（１）的。

该语言的句子是 ａｂｂ⋯ｂ的形式。根据这个文法，空归约的个数和 ｂ的个数一样多。

在面临ａ时，后面有多少个ｂ是不知道的，因此一定有移进—归约冲突。所以这个加标记

非终结符的文法不是ＬＲ（１）的。 �

算法４．２　有继承属性的自下而上翻译。

输入　基础文法是ＬＬ（１）的Ｌ属性定义。

输出　在分析栈上计算所有属性值的分析器。

方法　把问题简化为每个非终结符Ａ只有一个继承属性Ａ．ｉ，并且每个文法符号 Ｘ都

有综合属性Ｘ．ｓ。如果 Ｘ是终结符，那么它的综合属性就是词法分析器返回的记号属性。

对每个产生式Ａ→Ｘ１⋯Ｘｎ，引入ｎ个新的标记非终结符Ｍ１⋯Ｍｎ，用Ａ→Ｍ１Ｘ１⋯ＭｎＸｎ

代替该产生式。综合属性 Ｘｊ．ｓ将进入分析栈的ｖａｌ数组内与Ｘｊ对应的条目中。继承属性

·４３１· 第４章　语法制导的翻译



Ｘｊ．ｉ，如果有的话，出现在同一数组与 Ｍｊ对应的条目中。

在分析时，一个重要的不变性是，如果继承属性 Ａ．ｉ存在，则它的值可以在ｖａｌ数组中

Ｍ１ 的下面且紧贴 Ｍ１的地方找到。因为假设了开始符号没有继承属性，所以 Ａ是开始符号

时也没有问题。即使有这样的属性，也可以把它设置在栈底的下面。根据自下而上分析步

数的归纳，可以证明这种不变性。证明时需要注意这样的事实：Ｘｊ的继承属性Ｘｊ．ｉ和标记

非终结符Ｍｊ联系在一起，且 Ｘｊ．ｉ是在向Ｘｊ归约之前的Ｍｊ的位置计算。

为了明白属性可以如所设想的那样自下而上计算，考察两种情况。首先，如果归约标记

非终结符 Ｍｊ，我们知道它是属于哪个产生式 Ａ→Ｍ１Ｘ１⋯ＭｎＸｎ 的，因而知道为完成继承属

性 Ｘｊ．ｉ的计算所需的任何属性的位置。Ａ．ｉ在ｖａｌ［ｔｏｐ－２ｊ＋２］中，Ｘ１．ｉ在ｖａｌ［ｔｏｐ－２ｊ＋３］

中，Ｘ１．ｓ在ｖａｌ［ｔｏｐ－２ｊ＋４］中，Ｘ２．ｉ在ｖａｌ［ｔｏｐ－２ｊ＋５］中，等等。这样，可以计算出 Ｘｊ．ｉ，

并把它存在ｖａｌ［ｔｏｐ＋１］中，归约后它成为新的栈顶。注意，限定文法到ＬＬ（１）是非常重要

的，否则也许不能肯定ε应归约到哪个非终结符，因而无法知道应执行什么语义动作和所需

属性的位置。ＬＬ（１）文法加标记后仍然是ＬＬ（１）文法的证明留给读者。

第二种情况是归约非标记符号，比如说由产生式 Ａ→Ｍ１Ｘ１⋯ＭｎＸｎ 引起的归约。这时

Ａ．ｉ已经计算，在栈中下邻 Ａ将占据的位置，我们只需计算综合属性 Ａ．ｓ。计算 Ａ．ｓ所需

的其他属性都在栈中的已知位置，即进行这个归约时 Ｘｊ（１≤ｊ≤ ｎ）的位置。

下面一些简化考虑是有用的：

（１）如果 Ｘｊ没有继承属性，我们不需要使用标记 Ｍｊ。当然，如果省略 Ｍｊ，属性在栈中

预期的位置会改变，但是这种变化很容易并入分析器。

（２）如果 Ｘ１．ｉ存在，它是由复写规则 Ｘ１．ｉ：＝ Ａ．ｉ计算，那么可以省略 Ｍ１。因为由不

变性可以知道，Ａ．ｉ定位在我们需要它的地方，即栈中 Ｘ１ 的下邻，因此这个值同时也可作为

Ｘ１．ｉ的值。 �

本节讨论了如何修改翻译方案，以适应自下而上分析的限制，因此这是属于忽略规则的

方法。

４．５　递 归 计 算

除４．１节讨论的分析树方法以外，到现在为止，我们考虑的都是边分析边进行属性计

算。这种方式使得访问结点的次序受到分析方法的限制，因而只能完成Ｌ属性计算。

对于非Ｌ属性定义，我们可以把分析和属性计算分开，先建立分析树，然后遍历分析树

来计算属性。我们把４．３节的预测分析技术进行推广，仍然为每个非终结符构造一个函数，

但是该函数不含语法分析部分，它是通过遍历分析树来完成属性计算的递归函数。该函数
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以该非终结符的产生式和它的语义规则所决定的次序访问这个非终结符结点的子结点，但

不一定是从左到右。

最后，我们还把这种方法推广到对分析树的扫描多于一次的翻译。

这种方法不受分析方法的限制，属性计算的次序可在构造编译器时通过分析语法制导

的定义得出，因此是属于基于规则的方法。

４．５．１　自左向右遍历

先举一个Ｌ属性定义的例子。我们已经知道，通过为每个非终结符构造一个完成分析

和翻译的递归函数，可以实现基于ＬＬ（１）文法的Ｌ属性定义。现在为了说明问题，我们让类

似的递归函数在已经构造好的分析树上自左向右地遍历，由此完成属性计算。和算法４．１

相比，这样的函数没有语法分析部分，另外增加了一个参数：分析树的结点。函数执行时，首

先用ｃａｓｅ语句来查看该结点的产生式，知道它的子结点是什么，然后以这些子结点为参数，

调用相应的函数。

　　例４．１６　考虑表４．７的确定编排单元大小和

高度的语法制导定义。非终结符 Ｂ有继承属性ｐｓ

和综合属性ｈｔ。按照上面思想构造出的 Ｂ的函数

在图４．１４中，其中略去了变量和函数的类型声明。

函数 Ｂ以结点ｎ和对应该结点的继承属性

Ｂ．ｐｓ作为变元，返回对应该结点的 Ｂ．ｈｔ的值。函

数由ｃａｓｅ语句进行分支，区分 Ｂ产生式的各种情

况。对应每个产生式的代码计算与该产生式相关的

语义规则。这些语义规则的使用次序是这样的：非

终结符继承属性的计算必须先于对应该非终结符的

函数的调用。

我们解释其中一个分支。在对应产生式 Ｂ→

Ｂ１ｓｕｂＢ２ 的代码中，变量ｐｓ，ｐｓ１和ｐｓ２分别保存继

承属性Ｂ．ｐｓ，Ｂ１．ｐｓ和Ｂ２．ｐｓ的值，变量 ｈｔ，ｈｔ１和

ｈｔ２分别保存综合属性 Ｂ．ｈｔ，Ｂ１．ｈｔ和Ｂ２．ｈｔ的值。

函数ｃｈｉｌｄ（ｍ，ｉ）引用结点 ｍ的第ｉ个子结点。因

为 Ｂ２ 是结点ｎ的第３个子结点的标记，所以 Ｂ２．ｐｓ

的值由函数调用Ｂ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，３），ｐｓ２）确定。 �

ｆｕｎｃｔｉｏｎＢ（ｎ，ｐｓ）；　　　　　　　　

ｖａｒｐｓ１，ｐｓ２，ｈｔ１，ｈｔ２；

ｂｅｇｉｎ

ｃａｓｅ在结点ｎ的产生式ｏｆ

�Ｂ→Ｂ１ Ｂ２�：

ｐｓ１：＝ ｐｓ；

ｈｔ１：＝ Ｂ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，１），ｐｓ１）；

ｐｓ２：＝ ｐｓ；

ｈｔ２：＝ Ｂ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，２），ｐｓ２）；

ｒｅｔｕｒｎｍａｘ（ｈｔ１，ｈｔ２）；

�Ｂ→Ｂ１ｓｕｂＢ２�：
ｐｓ１：＝ ｐｓ；

ｈｔ１：＝ Ｂ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，１），ｐｓ１）；

ｐｓ２：＝ｓｈｒｉｎｋ（ｐｓ）；

ｈｔ２：＝ Ｂ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，３），ｐｓ２）；

ｒｅｔｕｒｎｄｉｓｐ（ｈｔ１，ｈｔ２）；

�Ｂ→ｔｅｘｔ�：

ｒｅｔｕｒｎｐｓ＊ｔｅｘｔ．ｈ；

ｄｅｆａｕｌｔ：

ｅｒｒｏｒ

ｅｎｄ

ｅｎｄ；

图４．１４　表４．７的非终结符 Ｂ的函数
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４．５．２　其他遍历方法

其实，一旦分析树可用，就可以按任意次序访问结点的子结点。考虑例４．１７的非 Ｌ属

性定义，非终结符 Ａ的一个产生式要求以从左到右的次序访问一个结点的子结点，而 Ａ的

另一个子结点要求以从右到左的次序访问一个结点的子结点。由于分析树已经建立，访问

子结点的次序已经不受分析树结点建立次序的影响。访问次序的安排主要还是考虑：一个

结点的继承属性的计算应先于第一次对它的访问，一个结点的综合属性的计算应先于最后

一次离开这个结点。

例４．１７　表４．１２文法的每个非终结符都有继承属性ｉ和综合属性ｓ，两个产生式的依

赖图在图４．１５给出，其中Ａ→ＱＲ的规则建立从右到左的依赖。

表４．１２　非终结符Ａ的产生式和语义规则

产生式 语义规则

Ａ→ＬＭ Ｌ．ｉ：＝ｌ（Ａ．ｉ）；Ｍ．ｉ：＝ ｍ（Ｌ．ｓ）；Ａ．ｓ：＝ｆ（Ｍ．ｓ）

Ａ→ＱＲ Ｒ．ｉ：＝ｒ（Ａ．ｉ）；Ｑ．ｉ：＝ ｑ（Ｒ．ｓ）；Ａ．ｓ：＝ｆ（Ｑ．ｓ）

图４．１５　非终结符 Ａ的两个产生式的依赖图

假定 Ｌ，Ｍ，Ｑ和Ｒ的函数已经建立，而非终结符Ａ的函数展示在图４．１６中。在这个函

数中，变量根据非终结符的属性命名，如ｌｉ和ｌｓ分别是对应Ｌ．ｉ和Ｌ．ｓ的变量。产生式Ａ→

ＬＭ的代码按例４．１６那样构造。产生式Ａ→ＱＲ的代码先访问Ｒ的子树，然后访问 Ｑ的子

树。除了访问次序不同外，这两个产生式的代码没有什么区别。

ｆｕｎｃｔｉｏｎＡ（ｎ，ａｉ）；　　　　　　　　　　　　　

ｖａｒｌｉ，ｌｓ，ｍｉ，ｍｓ，ｑｉ，ｑｓ，ｒｉ，ｒｓ；

ｂｅｇｉｎ

ｃａｓｅ在结点 ｎ的产生式ｏｆ

�Ａ→ＬＭ�：　　　　　／＊ 从左到右的次序 ＊／

ｌｉ：＝ｌ（ａｉ）；

ｌｓ：＝ Ｌ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，１），ｌｉ）；
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ｍｉ：＝ ｍ（ｌｓ）；

ｍｓ：＝ Ｍ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，２），ｍｉ）；

ｒｅｔｕｒｎｆ（ｍｓ）；

�Ａ→ＱＲ�： ／＊ 从右到左的次序 ＊／

ｒｉ：＝ ｒ（ａｉ）；

ｒｓ：＝ Ｒ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，２），ｒｉ）；

ｑｉ：＝ｑ（ｒｓ）；

ｑｓ：＝ Ｑ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，１），ｑｉ）；

ｒｅｔｕｒｎｆ（ｑｓ）；

ｄｅｆａｕｌｔ：

ｅｒｒｏｒ

ｅｎｄ

ｅｎｄ；

图４．１６　图４．１５的依赖性决定了子结点的访问次序

４．５．３　多次遍历

前面介绍的方法可以延伸到需多次遍历分析树才能完成翻译的情况。这时为每个非终

结符的每个综合属性建立一个函数（当然有些综合属性可以形成一组，放在一个函数中计

算）。下面先用一个例子来说明一次遍历不能完成翻译的情况。

例４．１８　表４．１３的语法制导定义是标识符“重载”概念（见５．６节）的抽象。重载的标

识符有一组可能的类型，由此引起表达式也有一组可能的类型，这时上下文信息用来从每个

子表达式的可能类型中确定一个类型作为它的类型。可以先自下而上扫描，综合出可能类

型集合，然后自上而下扫描，缩小可能类型集合到确定的惟一类型。

表４．１３　综合属性ｓ和ｔ不能一起计算

产生式 语义规则

Ｓ→Ｅ Ｅ．ｉ：＝ ｇ（Ｅ．ｓ）；Ｓ．ｒ：＝ Ｅ．ｔ

Ｅ→Ｅ１Ｅ２ Ｅ．ｓ：＝ｆｓ（Ｅ１．ｓ，Ｅ２．ｓ）；Ｅ１．ｉ：＝ｆｉ１（Ｅ．ｉ）；

Ｅ２．ｉ：＝ｆｉ２（Ｅ．ｉ）；Ｅ．ｔ：＝ ｆｔ（Ｅ１．ｔ，Ｅ２．ｔ）

Ｅ→ｉｄ Ｅ．ｓ：＝ｉｄ．ｓ；Ｅ．ｔ：＝ｈ（Ｅ．ｉ）

表４．１３的语义规则可以这样理解：综合属性ｓ代表可能类型集合，继承属性ｉ代表上

下文信息，另一个综合属性ｔ代表子表达式的类型或生成的代码，它不能和ｓ在同一遍扫描
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中完成计算。表４．１３的各个产生式的依赖图见图４．１７。 �

图４．１７　表４．１３的各个产生式的依赖图

从各个产生式的依赖图还看不出属性的计算次序。但是如果把它们拼成图４．１８的分

析树的依赖图，就可以看出非终结符Ｅ的每个实例的属性必须以Ｅ．ｓ，Ｅ．ｉ和Ｅ．ｔ的次序进

行计算：首先自下而上扫描计算属性ｓ，然后自上而下扫描计算属性ｉ，最后自下而上扫描计

算属性ｔ。

图４．１８　分析树的依赖图

在多次遍历的计算过程中，综合属性的函数以某些继承属性为参数。一般来说，如果综

合属性Ａ．ａ依赖于继承属性Ａ．ｂ，那么 Ａ．ａ的函数以Ａ．ｂ为参数。我们还是举例来说明

它们的使用。

例４．１９　图４．１９的函数 Ｅｓ和Ｅｔ分别返回标记为Ｅ的结点ｎ的一个综合属性。和

４．５．２节一样，非终结符的每个函数按所用的产生式分各种情况；不同的是，在每一种情况

下执行的代码只计算表４．１３中与该综合属性有关的语义规则。

从图４．１８可以知道，分析树中 Ｅ结点的属性Ｅ．ｔ依赖于Ｅ．ｉ，因此继承属性ｉ作为函

数Ｅｔ的参数。因为属性 Ｅ．ｓ不依赖于任何其他属性，所以函数 Ｅｓ没有对应属性值的参

数。 �

多次遍历能适用的一类语法制导定义叫做“强无环”的定义。非形式地说，强无环是指

任何分析树的属性依赖图都是无环的。对于该类定义，对一个非终结符的所有结点来说，它

们的属性都可以按同样的（偏）序计算。
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ｆｕｎｃｔｉｏｎＥｓ（ｎ）；　　　　　　　　　　　｜　　ｆｕｎｃｔｉｏｎＥｔ（ｎ，ｉ）；　　　　　

ｂｅｇｉｎ ｜ ｂｅｇｉｎ

　　ｃａｓｅ在结点 ｎ的产生式ｏｆ ｜　　ｃａｓｅ在结点ｎ的产生式ｏｆ

　　�Ｅ→Ｅ１ Ｅ２�： ｜ 　　Ｅ→Ｅ１ Ｅ２�：

　　　　ｓ１：＝ Ｅｓ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，１））； ｜ 　　　　ｉ１：＝ｆｉ１（ｉ）；

　　　　ｓ２：＝ Ｅｓ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，２））； ｜ 　　　　ｔ１：＝ Ｅｔ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，１），ｉ１）；

　　　　ｒｅｔｕｒｎｆｓ（ｓ１，ｓ２）； ｜ 　　　　ｉ２：＝ｆｉ２（ｉ）；

　　�Ｅ→ｉｄ�： ｜ 　　　　ｔ２：＝ Ｅｔ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，２），ｉ２）；

　　　　ｒｅｔｕｒｎｉｄ．ｓ； ｜ 　　　　ｒｅｔｕｒｎｆｔ（ｔ１，ｔ２）；

　　ｄｅｆａｕｌｔ： ｜ 　　�Ｅ→ｉｄ�：

　　　　ｅｒｒｏｒ ｜ 　　　　ｒｅｔｕｒｎｈ（ｉ）；

　　ｅｎｄ ｜ 　　ｄｅｆａｕｌｔ：

ｅｎｄ； ｜ 　　　　ｅｒｒｏｒ

｜ 　　ｅｎｄ

｜ ｅｎｄ；

ｆｕｎｃｔｉｏｎＳｒ（ｎ）；

ｂｅｇｉｎ

　　ｓ：＝ Ｅｓ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，１））；

　　ｉ：＝ｇ（ｓ）；

　　ｔ：＝ Ｅｔ（ｃｈｉｌｄ（ｎ，１），ｉ）；

　　ｒｅｔｕｒｎｔ

ｅｎｄ；

图４．１９　表４．１３中综合属性的函数

习　题　４

４．１　根据表４．１的语法制导定义，为输入表达式５＊（４＊３＋２）构造注释分析树。

４．２　构造表达式（（ａ＊ｂ）＋（ｃ））的分析树和语法树：

（ａ）根据表４．３的语法制导定义。

（ｂ）根据图４．９的翻译方案。

４．３　为文法

　　Ｓ→（Ｌ）｜ａ

　　Ｌ→Ｌ，Ｓ｜Ｓ

（ａ）写一个语法制导定义，它输出括号的对数。
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（ｂ）写一个语法制导定义，它输出括号嵌套的最大深度。

４．４　下列文法产生由＋作用于整常数或实常数的表达式。两个整数相加时，结果是整型，否则是实

型。

　　Ｅ→Ｅ＋ Ｔ｜Ｔ

　　Ｔ→ｎｕｍ．ｎｕｍ｜ｎｕｍ

（ａ）给出决定每个子表达式类型的语法制导定义。

（ｂ）扩充（ａ）的语法制导定义，既决定类型，又把表达式翻译成后缀表示。使用一元算符ｉｎｔｅｒｔｏｒｅａｌ把

整数变成等价的实数，使得后缀式中＋的两个对象有同样的类型。

４．５　给出对表达式求导数的语法制导定义，表达式由＋和＊作用于变量ｘ和常数组成，如ｘ＊（３＊

ｘ＋ ｘ＊ ｘ），并假定没有任何化简，例如将３＊ ｘ翻译成３＊１＋０＊ｘ。

＊４．６　给出把中缀表达式翻译成没有冗余括号的中缀表达式的语法制导定义。例如，因为＋和＊是

左结合，（（ａ＊（ｂ＋ ｃ））＊（ｄ））可以重写成 ａ＊（ｂ＋ ｃ）＊ ｄ。

４．７　用 Ｓ的综合属性ｖａｌ给出下面文法中Ｓ产生的二进制数的值。例如，输入１０１．１０１时，Ｓ．ｖａｌ：＝

５．６２５。

　　Ｓ→Ｌ．Ｌ｜Ｌ

　　Ｌ→ＬＢ｜Ｂ

　　Ｂ→０｜１

（ａ）用综合属性决定Ｓ．ｖａｌ。

（ｂ）用语法制导定义决定Ｓ．ｖａｌ。在该定义中，Ｂ的惟一综合属性是ｃ，它给出由 Ｂ产生的位对最终值

的贡献。例如，１０１．１０１的最前一位和最后一位对值５．６２５的贡献分别是４和０．１２５。

４．８　重写例４．３的语法制导定义的基础文法，使得类型信息能够仅用综合属性就能完成。

４．９　由下列文法产生的表达式包括赋值表达式。

　　Ｓ→Ｅ

　　Ｅ→Ｅ：＝ Ｅ｜Ｅ＋ Ｅ｜（Ｅ）｜ｉｄ

表达式的语义和Ｃ语言的一样，即ｂ：＝ ｃ是把ｃ的值赋给ｂ的赋值表达式，而且ａ：＝（ｂ：＝ ｃ）把ｃ

的值赋给ｂ，然后再赋给ａ。构造一个语法制导定义，它检查赋值表达式的左部是否为左值。

４．１０　文法如下：

　　Ｓ→（Ｌ）｜ａ

　　Ｌ→Ｌ，Ｓ｜Ｓ

（ａ）写一个翻译方案，它输出每个ａ的嵌套深度。例如，对于句子（ａ，（ａ，ａ）），输出的结果是２　

２　２。

（ｂ）写一个翻译方案，它打印出每个ａ在句子中是第几个字符。例如，当句子是（ａ，（ａ，（ａ，ａ），

（ａ）））时，打印的结果是２５８１０１４。

４．１１　给出一个翻译方案，它检查同样的标识符不能在标识符表中出现两次。

４．１２　程序的文法如下：

　　Ｐ→Ｄ
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　　Ｄ→Ｄ；Ｄ｜ｉｄ：Ｔ｜ｐｒｏｃｉｄ；Ｄ；Ｓ

（ａ）写一个语法制导定义，打印该程序一共声明了多少个ｉｄ。

（ｂ）写一个翻译方案，打印该程序每个变量ｉｄ的嵌套深度。

４．１３　下面是构造语法树的一个Ｓ属性定义。将这里的语义规则翻译成ＬＲ翻译器的栈操作代码段。

　　Ｅ→Ｅ１＋ Ｔ　　　　　　Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＋�，Ｅ１．ｎｐｔｒ，Ｔ．ｎｐｔｒ）

Ｅ→Ｅ１－ Ｔ Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�－�，Ｅ１．ｎｐｔｒ，Ｔ．ｎｐｔｒ）

Ｅ→Ｔ Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ Ｔ．ｎｐｔｒ

Ｔ→（Ｅ） Ｔ．ｎｐｔｒ：＝ Ｅ．ｎｐｔｒ

Ｔ→ｉｄ Ｔ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｉｄ，ｉｄ．ｅｎｔｒｙ）

Ｔ→ｎｕｍ Ｔ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｎｕｍ，ｎｕｍ．ｖａｌ）

４．１４　给出例４．１０中对应非终结符 Ｔ的翻译函数。

４．１５　Ｐａｓｃａｌ语言的类型声明的语法及把类型填入符号表的语法制导定义如下：

Ｄ→Ｌ：Ｔ Ｌ．ｉｎ：＝ Ｔ．ｔｙｐｅ

Ｌ→Ｌ１，ｉｄ ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｉｎ）；Ｌ１．ｉｎ：＝ Ｌ．ｉｎ

Ｌ→ｉｄ ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｌ．ｉｎ）

Ｔ→ｉｎｔｅｇｅｒ Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｉｎｔｅｇｅｒ

Ｔ→ｒｅａｌ Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｒｅａｌ

用先分析后翻译的方法，构造非终结符Ｄ和Ｌ的翻译函数。

＊４．１６　假定有Ｌ属性定义，它的基础文法是ＬＬ（１）的，或者是一个能解决其二义性并且为之构造预

测分析器的文法，证明可以把继承属性和综合属性放在由预测分析表驱动的自上而下分析器的分析栈中。

＊４．１７　证明在ＬＬ（１）文法的任何地方加上可区别的标记非终结符后，结果文法仍然是ＬＲ（１）的。
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第５章　类 型 检 查

编译器必须检查源程序是否满足源语言在语法和语义两个方面的约定。这种检查叫做

静态检查（以区别在目标程序运行时的动态检查），它诊断和报告程序错误。静态检查的例

子有：

（１）类型检查

如果算符作用于不相容的运算对象，编译器会报告错误。例如数组变量和函数变量相

加。

（２）控制流检查

对于任何引起控制流离开一个结构的语句，程序中必须有该控制转移可以转到的地方。

例如，Ｃ的ｂｒｅａｋ语句引起控制离开最小包围的ｗｈｉｌｅ，ｆｏｒ或ｓｗｉｔｃｈ语句，如果这样的包围语

句不存在，则是一个错误。

（３）惟一性检查

有些场合，对象必须正好被定义一次。例如，在Ｐａｓｃａｌ语言中，标识符必须惟一地声明，

ｃａｓｅ语句的分情形常量必须有区别，枚举类型的元素不能重复。

（４）关联名字检查

有时，同样的名字必须出现两次或更多次。例如，在Ａｄａ语言中，循环或程序块可以有

名字出现在它的开头和结尾。编译器必须检查两个地方是否使用同样的名字。

本章集中于类型检查。上面的列举表明，大多数其他静态检查是一些简单的工作，可以

用上章所讲的技术实现。其中有些工作可以并入编译器的其他部分，例如，在把名字的信息

填入符号表时，可以检查该名字声明的惟一性。许多Ｐａｓｃａｌ编译器把静态检查和中间代码

生成组织在分析的同时完成。对于更复杂的结构，如Ａｄａ中的一些结构，在分析和中间代码

生成之间加一遍类型检查可能要方便一些，见图５．１。

图５．１类型检查器的位置



５．１　类型在程序设计语言中的作用

５．１．１　引言

一个程序变量在程序执行期间的值可以设想为有一个范围，这个范围的一个界叫做该

变量的类型。例如，类型 Ｂｏｏｌｅａｎ的变量ｘ在程序每次运行时的值只能是布尔值。如果ｘ有

类型Ｂｏｏｌｅａｎ，那么布尔表达式ｎｏｔ（ｘ）在程序每次运行时都有意义。变量都被给定类型的

语言叫做类型化语言（ｔｙｐｅｄｌａｎｇｕａｇｅ）。

语言若不限制变量值的范围，则被称作未类型化的语言（ｕｎｔｙｐｅｄｌａｎｇｕａｇｅ），它们没有类

型，或者说仅有一个包含所有值的泛类型。在这些语言中，一个运算可以作用到任意的运算

对象，其结果可能是一个有意义的值、一个错误、一个异常或一个未做说明的结果。

类型化语言的类型系统（ｔｙｐｅｓｙｓｔｅｍ）是该语言的一个组成部分，它始终监视着程序中变

量的类型，通常还包括所有表达式的类型。一个类型系统主要由一组定型规则（ｔｙｐｉｎｇｒｕｌｅ）

构成，这组规则用来给各种语言构造（程序、语句、表达式等）指派类型。

为语言设计类型系统的目的是什么？简单讲，类型系统的根本目的是防止程序运行时

出现执行错误（ｅｘｅｃｕｔｉｏｎｅｒｒｏｒ）。整个类型系统用来判断程序是否为良行为的（ｗｅｌｌｂｅｈａｖｅｄ）。

只有那些顺从类型系统的程序才被认为是类型化语言的真正程序，其他的程序在它们运行

前都应该被抛弃。

类型系统的这个非形式化的陈述激发了对类型系统的研究，但是需要进一步准确描述。

首先，一个难以捉摸的问题是，什么情况叫做执行错误？我们将在后面讨论它。当用一种程

序设计语言所能表示的所有程序运行时都没有执行错误出现时，我们说该语言是类型可靠

的（ｔｙｐｅｓｏｕｎｄ）。显然，我们希望通过适当的分析来对程序设计语言的类型可靠性做出准确

的回答。这种分析将基于语言的类型系统，这样，类型系统的研究也需要形式化的方法。

类型系统的形式化需要研究精确的表示法和定义，需要一些形式性质的详细证明。形

式化的类型系统提供了概念上的工具，用它们可以评判语言定义的一些重要方面的适当性。

非形式语言的描述通常不能把语言的类型结构详细规范到不会出现歧义实现的程度，因此

经常会出现同一个语言的不同编译器实现了略有区别的类型系统，我们在５．５节会给出一

个例子。而且，许多语言定义被发现不是类型可靠的，甚至经过类型检查（ｔｙｐｅｃｈｅｃｋ）后接

受的程序也会崩溃。理想的状况是，形式化的类型系统应该是类型化程序设计语言的定义

的一部分。这样，依靠精确的规范，证明语言是类型可靠的才有可能。

一种语言由一个实质存在的类型系统来类型化，而不在乎类型是否实际出现在程序的
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语法中。一种语言，如果类型是语法的一部分，那么该语言是显式类型化的；否则是隐式类

型化的。主流语言中不存在纯隐式类型化的语言，但是ＭＬ和Ｈａｓｋｅｌｌ这样的语言支持编写

忽略类型信息的程序片段，这些语言的类型系统会自动地给这些程序片段指派类型。

本节非形式地给出定型、执行错误和其他有关概念的术语，讨论所期望的类型系统的性

质和好处，并且概述怎样将类型系统形式化。本节所用的术语并非绝对标准，因为不同来源

的这些术语原来就不一致。一般来说，当引用运行时的概念时，避免用类型和定型，例如用

动态检查代替动态定型。

５．１．２　执行错误和安全语言

程序执行错误最明显的征兆是出现意想不到的软件错误，如非法指令错误、非法内存访

问和除数为零错误。在许多计算机系统结构上，这样的错误使得计算立即停止。然而，还有

一些难以捉摸的错误，它们引起数据遭破坏而不立即出现征兆。因此执行错误可以分成两

类：一类引起计算立即停止；另一类当时未引起注意，而后引发难以预见的行为。前者叫做

会被捕获的错误（ｔｒａｐｐｅｄｅｒｒｏｒ），后者叫做不会被捕获的错误（ｕｎｔｒａｐｐｅｄｅｒｒｏｒ）。区别这两类

错误是有用的。

不会被捕获的错误的一个例子是不适当地访问一个合法的地址，例如，在没有运行时界

检查的情况下访问越过数组末端的数据。不会被捕获的错误的另一个例子是跳到一个错误

的地址，该地址开始的内存正好代表一个指令序列，使得该错误可能会有一段时间未引起注

意。

一个程序段是安全的，如果它不可能引起不会被捕获的错误出现。所有可能的程序段

都是安全的语言叫做安全语言（ｓａｆｅｌａｎｇｕａｇｅ）。未类型化的语言也可以通过运行时的检查来

增强安全性。类型化语言可以通过静态检查（当然也可以使用静态检查和运行检查混合的

方式）来拒绝一切有潜在不安全的程序，以增强语言的安全性。

虽然安全性是程序一个至关重要的性质，但是对一种类型化语言来说，我们很少关心它

正好仅仅排除不会被捕获的错误。通常，类型化语言的目标是在排除所有不会被捕获错误

的同时，也排除很多会被捕获的错误。

对任何一种语言，可以指定所有可能执行错误集合的一个子集作为禁止错误（ｆｏｒｂｉｄｄｅｎ

ｅｒｒｏｒ）。禁止错误应该包括所有不会被捕获的错误，再加上会被捕获的错误的一个子集。一

个程序段被认为是良行为的，如果它不会引起任何禁止错误出现。反之称为是有不良行为

的（ｂａｄｂｅｈａｖｉｏｒ）。特别要强调的是，一个良行为的程序段是安全的。如果一个语言所有合

法的程序都是良行为的，就说该语言是类型可靠的。注意，这里把类型可靠概念从不出现任

何执行错误放宽到不出现任何禁止错误，如果禁止错误集合正好只包括不会被捕获的错误，

那么类型可靠的语言和安全的语言是同一个意思。把该类型可靠的语言又称为强检查的
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（ｓｔｒｏｎｇｌｙｃｈｅｃｋｅｄ）。

上面提到，未类型化语言可以通过彻底的运行时详细检查来排除所有的禁止错误。（例

如，它们检查所有数组的界，检查所有的除法操作，当禁止错误出现时，产生可恢复正常的异

常。）这些语言的检查过程称为动态检查，Ｌｉｓｐ语言是一个这样的例子。这些语言虽然既没

有静态检查，也没有类型系统，但是它们是强检查的。

上面也提到，类型可靠的语言可以通过静态检查来拒绝有不良行为的程序，从而保证程

序的良好行为（不能通过静态检查的程序不是合法的程序，严格说，它们不能称为程序）。语

言的类型系统就是用来支持这样的检查，静态检查的过程叫做类型检查（ｔｙｐｅｃｈｅｃｋｉｎｇ），完

成这种检查的算法叫做类型检查器。因此，对于类型可靠的语言，若它是类型化语言，我们

又称它是强类型化的（ｓｔｒｏｎｇｌｙｔｙｐｅｄ）语言。能够通过类型检查器的程序称为良类型的（ｗｅｌｌ

ｔｙｐｅｄ）。这样，对于强类型化的语言来说，良类型的程序有下面几点性质：

� 不会出现不会被捕获的错误（即是安全的）；

� 不会出现已列入禁止错误的会被捕获的错误；

� 有可能出现其他会被捕获的错误，避免它们是程序员的责任。

不能通过类型检查器的程序被称为有类型缺陷的（ｉｌｌｔｙｐｅｄ），它可以表示程序确实有不

良行为，或者简单地表示不能保证程序是良行为的。

静态检查的语言有ＭＬ和Ｐａｓｃａｌ等（注意，Ｐａｓｃａｌ有一些不安全的特征）。

静态检查语言通常也需要一些运行时的测试以保证安全性。例如，数组的界通常是动

态测试的。

从上面的这些定义可以知道，良行为的程序是安全的，安全性是一个比良行为更基本和

更重要的性质。类型系统的基本目标是通过排除程序运行中所有不会被捕获的错误来保证

语言的安全性，但是，大多数类型系统设计成保证更一般的良行为性质。于是，通过区分良

类型和有类型缺陷的程序，一个类型系统宣称的目标通常是保证所有程序的良行为。

现在实际使用的众多语言中，一些静态检查的类型化语言并不能保证安全性。因为它

们的禁止错误集合并没有包含所有不会被捕获的错误。这些语言可以婉转地称做弱检查的

（ｗｅａｋｌｙｃｈｅｃｋｅｄ）或弱类型化的（ｗｅａｋｌｙｔｙｐｅｄ），其含义是，部分非安全运算能被静态地检查出

来，还有一些没有被检查出来。这类语言类型弱化的程度在一个很大的范围内变化。例如，

Ｐａｓｃａｌ仅在使用无标志的变体记录类型和函数型参数时是不安全的，而Ｃ语言有很多不安

全的并且被广泛使用的特征，例如指针算术运算和类型强制。很有趣的是，人们为Ｃ程序

员总结的戒律中约一半是直接针对Ｃ的弱检查的。在Ｃ的弱检查引起的问题中，一些问题

已经在Ｃ＋＋中得以缓和，更多一些问题在Ｊａｖａ中已得到解决。Ｍｏｄｕｌａ－３支持一些不安全

特征，但是仅在显式标记为不安全的模块中，以防止安全模块输入不安全的接口。ＭＬ是一

个类型化的安全语言。
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大多数未类型化高级语言是安全的，如Ｌｉｓｐ。否则，在没有编译时和运行时检查来避免

数据遭破坏的话，程序设计将是令人沮丧的事情。汇编语言属于令人讨厌的未类型化的不

安全语言范畴。

在语言设计的历史上，安全性考虑不足是出于效率上的原因，最典型的是Ｃ语言。Ｃ以

处理低级构造的灵活性著称，它的设计为了保证编程的灵活性而牺牲了安全性，它鼓励在安

全的边缘进行编程。这使得Ｃ的程序效率很高，但是也使得它们缺乏安全性。为了排除程

序中的安全漏洞，需要大量的调式工作。

对于安全性不足的语言，可以通过运行时的检查来提高安全性，但是运行检查的代价有

时是非常昂贵的。另外，即使是做了细致静态分析的语言，获得彻底的安全性也需要运行时

的代价。例如，一般来说，数组界检查是不可能完全在编译时删除的。从另一个角度看，为

获得安全性所花的代价是值得的。安全性使得程序出现执行错误就会停止执行，这可以减

少调试的时间。而且安全性保证运行时结构的完整性，因而使得无用存储单元收集（ｇａｒｂａｇｅ

ｃｏｌｌｅｃｔｉｏｎ，俗称垃圾收集，见第１０章）可以完成。而无用存储单元收集大大降低代码开发的

时间和代码的规模，虽然它需要一点运行时的代价。

于是，从历史上看，安全和不安全语言之间的选择可能最终与开发时间和执行时间之间

的权衡相关。

但是，随着经济和社会越来越依赖于信息技术，关键的信息基础构造———运输、通信、金

融市场、能源分配和卫生保健等，都将非常危险地依赖于不是一个管理机构范围内的计算基

础和资源。在我们越来越依赖于这些信息基础构造的同时，提高系统对恶意攻击和有漏洞

软件破坏的抵抗能力显得越来越重要。例如，对于用Ｃ编写的系统来说，用缓冲区溢出来

对它进行的攻击，已占目前各种攻击的５０％，另外还有基于Ｃ程序格式串的安全漏洞而进

行的攻击等等。因此，当前在安全和不安全语言之间的选择还与对系统安全性的要求相关。

５．１．３　类型化语言的优点

程序设计语言是否应该有类型？该问题仍然是某些讨论的一个主题。从可维护性的观

点看，很明显，弱检查的不安全的类型化语言优于安全的非类型化语言（例如，Ｃ和Ｌｉｓｐ的比

较）。几乎不用怀疑，用非类型化语言写的产品代码维护起来非常困难。从工程的观点看，

类型化语言有下面一些优点。

（１）开发的实惠

有了类型系统可以较早发现错误，例如整数和串相加。若类型系统设计得很好，类型检

查可以发现大部分日常的程序设计错误，剩下的错误也很容易调试，因为大部分错误已经被

排除。

对于大规模的软件开发来说，接口和模块有方法学上的优点，类型信息在这里可以组
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织到程序模块的接口中。程序员可以一起讨论要实现的接口，然后分头编写要实现的对应

代码。这些代码之间的相互依赖最小，并且代码可以局部地重新安排而不用担心对全局造

成影响。

程序中的类型信息还具有文档作用。程序员声明标识符和表达式的类型，也就是告诉

了我们所期望的值的部分信息，这对阅读程序是很有用的。

（２）编译的实惠

程序模块可以相互独立地编译，例如Ｍｏｄｕｌａ－２和Ａｄａ的模块，每个模块仅依赖于其他

模块的接口。这样，大系统的编译可以更有效，因为改变一个模块并不会引起其他模块的重

新编译，至少在接口稳定的情况下是这样。

（３）运行的实惠

在编译时收集类型信息，保证了在编译时就能知道数据占用空间的大小，因而可得到更

有效的空间安排和访问方式，提高了目标代码的运行效率。例如，像Ｐａｓｃａｌ的记录、Ｃ的结

构和对象，其域或成员的偏移可以根据它们的类型信息静态地确定。

另外，一般来说，精确的类型信息在编译时可以保证运行时的运算都作用到适当的对象

并且不需要昂贵的运行时的测试，从而提高程序运行的效率。例如在ＭＬ中，精确的类型信

息可以删除在指针脱引用（ｄｅｒｅｆｅｒｅｎｃｅ）中的ｎｉｌ检查。

上面我们提到，类型信息具有文档作用，但是它和其他形式的程序评注不同。一般来

说，关于程序行为的评注可以从非形式的注解一直到用于定理证明的形式规范。类型处在

该范围的中间：它们比程序注解精确，比形式规范容易理解。另外，类型系统应该是透明的：

程序员应该能够很容易预言一个程序是否可通过类型检查，如果它不能通过类型检查，那么

其原因应该是明显的。

５．２　描述类型系统的语言

类型系统主要用来说明程序设计语言的定型规则，它独立于类型检查算法。这类似于

形式文法可用来描述程序设计语言的语法，但这种描述独立于语法分析算法。

把类型系统从类型检查算法中分离出来是有用的：类型系统属于语言定义，而类型检查

算法属于编译器。用类型系统（而不是用编译器的算法）很容易解释语言在类型方面的规

定。而且，不同的编译器对同一个类型系统可能使用不同的类型检查算法。

从技术上说，定义一个类型系统，通常的设计目标是允许有效的类型检查算法。也有这

样的类型系统，它只存在难以实施的类型检查算法，或者完全没有类型检查算法，我们的设

计要避免这种情况。
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类型系统的基本概念实质上可用于所有的计算范型（ｐａｒａｄｉｇｍｓ），包括函数式语言、命令

式语言和并行语言等等。一些定型规则还可以不作修改就用于不同的范型，例如对函数来

说，不管是函数式语言还是命令式语言，不管是值调用还是换名调用，其基本定型规则都一

样。

形式化的类型系统是程序设计语言手册中非形式化的类型系统的一个数学描述。一旦

类型系统形式化了，可以尝试证明语言是否类型可靠。如果这样的可靠性定理成立，可以说

该语言的类型系统是可靠的，即一个类型化语言的所有程序都是良行为的和它的类型系统

是可靠的，这两者表达的是同一件事。本书虽然不讨论类型系统可靠性的证明问题，但是还

是尽量采用形式化的方法来描述类型系统。

５．２．１　定型断言

本小节引入描述类型系统的形式化方法。一个类型系统的描述从描述一组叫做断言

（ａｓｓｅｒｔｉｏｎ）的形式化的论述开始。一个典型的断言具有形式

　　Γ? Ｓ　　　　　　Ｓ的所有自由变量都声明在Γ中

这里 Γ是一个静态定型环境（ｓｔａｔｉｃｔｙｐｉｎｇｅｎｖｉｒｏｎｍｅｎｔ），例如形式为ｘ１：Ｔ１，．．．，ｘｎ：Ｔｎ

的不同的变量和它们的类型的有序表，这相当于编译器的符号表。在对程序段进行类型检

查的时候，定型规则总是针对它的一个静态类型环境来进行形式化。在 Γ中声明的这组变

量ｘ１，．．．，ｘｎ 用ｄｏｍ（Γ）表示。变量个数为零的空环境用�表示。Ｓ的形式随断言形式的

不同而不同，但是Ｓ的所有自由变量必须在Γ中声明。

断言有三种形式，环境断言、语法断言和定型断言。例如，下面这个环境断言直接声称

一个环境是合式的（ｗｅｌｌｆｏｒｍｅｄ）：

　　Γ? � 　 Γ是合式的（即它是适当地构造的）

语法断言用于规定类型表达式的语法。我们知道语言构造的类型可以用“类型表达式”

来表示。基本类型是类型表达式，由类型构造器作用于类型表达式而形成的表达式也是类

型表达式。例如：

　　Γ? Ｎａｔ

表示在静态定型环境 Γ下，Ｎａｔ是一个类型表达式。在程序设计语言的语法中，类型表达

式也是用文法描述的（见下面图５．２），但是在设计类型系统时，通常都是用本节的方式来描

述，其优点是能够用 Γ来表示上下文有关的约束。

对我们现在的目的，最重要的断言是定型断言（ｔｙｐｉｎｇａｓｓｅｒｔｉｏｎ），它声称对于 Ｍ的所有

自由变量的一个静态定型环境Γ，Ｍ具有类型Ｔ。它的形式是：

　　Γ? Ｍ：Ｔ Ｍ在Γ中具有类型Ｔ

例如
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　　�? ｔｒｕｅ：Ｂｏｏｌ 　　ｔｒｕｅ具有类型Ｂｏｏｌ

　　ｘ：Ｎａｔ? ｘ＋１：Ｎａｔ　　ｘ＋１的类型是 Ｎａｔ，只要ｘ具有类型Ｎａｔ

任何一个断言可以看成是有效的（ｖａｌｉｄ）（例如 Γ? ｔｒｕｅ：Ｂｏｏｌ）或无效的（ｉｎｖａｌｉｄ）（例如

Γ? ｔｒｕｅ：Ｎａｔ）。有效性可用来使良类型化程序的概念形式化。有效和无效断言之间的区

别可以用不同的方式表示，这里使用的是基于定型规则的风格，它便于论述和用来证明类型

系统的引理和定理。而且，定型规则是高度模块化的：不同类型构造器的规则可以分开写。

因此，定型规则相对容易阅读和理解。

５．２．２　定型规则

推理规则是在一组已知有效的断言的基础上，声称某个断言的有效性。它的一般形式

是

　　（规则名）（注释）Γ１? Ｓ１，．．．，Γｎ? Ｓｎ] Γ? Ｓ（注释）

在每条推理规则中，] 的左边是一组称为前提的断言，] 的右边是一个称为结论的断言。当

所有的前提都满足时，结论一定成立。前提个数也可能为零，这样的规则叫做公理。每条规

则有一个名称。（由约定，名称的第一个词由结论断言确定。例如，形式为（Ｖａｌ．．．）的规则

名用于这样的规则，其结论是一个值的定型断言。需要时，限制规则使用的条件，还有在规

则中用的一些缩写，都可以列在规则名或规则的旁边。）需要注意的是，通常的描述方式是前

提和结论用横线隔成上下两部分，为了排版的方便，在此采用记号] 。

针对三种不同的断言形式，我们有三类推理规则。例如环境规则：

　　（Ｅｎｖ�） ] �? �

表示空环境是合式的，阐明这一点的基本规则没有前提，它是一个公理。

下面的语法规则本质上是说，在任何合适环境 Γ下，Ｂｏｏｌ是一个类型。

　　（ＴｙｐｅＢｏｏｌ） Γ? �] Γ? Ｂｏｏｌ

推理规则的结论是定型断言的话，称之为定型规则。例如，下面的第一条规则是说，在

任何合式环境下，任何一个自然数都是类型为 Ｎａｔ的表达式。第二条规则是说，两个自然数

表达式 Ｍ和Ｎ相加的结果是一个自然数表达式Ｍ＋Ｎ，而且 Ｍ和Ｎ的环境Γ继续作为Ｍ

＋Ｎ的环境。

　　（Ｖａｌｎ）（ｎ＝０，１，．．．）　Γ? � 　　　　　　　　　　] Γ? ｎ：Ｎａｔ

　　（Ｖａｌ＋） Γ? Ｍ：Ｎａｔ，Γ? Ｎ：Ｎａｔ ] Γ? Ｍ＋Ｎ：Ｎａｔ

一个语言的定型规则（以及它的环境规则和语法规则）的集合构成它的（形式化的）类型

系统。具有类型系统的语言叫做类型化语言。从技术上讲，类型系统符合形式证明系统的

一般框架，一组定型规则是用于执行一步步的演绎，类型系统中的这种演绎关系到程序的定

型。
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５．２．３　类型检查和类型推断

在一个类型系统中，通过推导得到的断言是该类型系统的有效断言（ｖａｌｉｄａｓｓｅｒｔｉｏｎ），也

就是说，一个有效断言是通过正确地应用类型规则可以得到的断言。形式化的演绎证明在

其他课程中学习过，在此不做介绍，将在５．４节举例。

在一个类型系统中，如果存在一个类型Ｔ使得Γ? Ｅ：Ｔ是一个有效的断言，那么Ｅ对

环境 Γ来说是良定型的，并且它的类型是 Ｔ。

用语法制导的方式，根据上下文有关的定型规则来判定程序构造是否为良类型的程序

构造的过程，通常被称作类型检查。例如，因为 Γ? Ｅ：Ｔ的任何推导必须根据Ｅ的结构，

因此可以用类型检查来判断一个语法构造 Ｅ是否为良类型。若程序构造的形式是函数ｆ

（ｘ：ｔ）＝ Ｅ，则该函数头规定了ｘ的类型。此时，在对 Ｅ进行类型检查时，我们已经有了

ｘ的类型。但是，如果忽略这个类型，把该函数写成ｆ（ｘ）＝ Ｅ，那么就不清楚该给ｘ什么

类型，此时需要对 Ｅ进行更加复杂的分析。于是，我们把类型信息不完全的情况下的定型

判定问题叫做类型推断（ｔｙｐｅｉｎｆｅｒｅｎｃｅ）问题。区别类型推断和类型检查是有用的，但是精确

区分它们是困难的。

如果不存在 Ｅ的任何推导，我们就说 Ｅ是不可定型的，通常说它有类型错误或者类型

缺陷。

程序构造的类型检查或类型推断问题，与所使用的类型系统密切相关。算法可能非常

容易或非常困难，甚至不可能实现，取决于所使用的类型系统。另外，如果能够找到这样的

算法，最快的算法可能非常有效，也可能是令人失望地慢。类型系统的实际效用依赖于是否

存在好的类型检查或类型推断算法。

对于像Ｐａｓｃａｌ这样的显式类型化命令式语言，类型检查问题还算容易解决。对于像 ＭＬ

这样的隐式类型化语言，类型推断问题就相当困难。其基本算法已很好地理解和广泛地使

用，但是在实际中使用的该算法的版本相当复杂，并且仍然在研究中。

５．３　简单类型检查器的说明

本节将考察一个简单语言的一个具体的类型系统和它的一个语法制导的类型检查器。

在此语言中，每个标识符的类型必须在它使用前先声明。这个类型检查器是一个翻译方案，

它从子表达式的类型给出表达式的类型。该类型检查器能够处理数组、指针、语句和函数。
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５．３．１　一个简单的语言

图５．２是该语言的文法，其中 Ｐ表示程序，它由一段声明 Ｄ和随后的一个语句Ｓ组成。

　　　　　　　　　　Ｐ→Ｄ；Ｓ

Ｄ→Ｄ；Ｄ｜ｉｄ：Ｔ

Ｔ→ｂｏｏｌｅａｎ｜ｉｎｔｅｇｅｒ｜ａｒｒａｙ［ｎｕｍ］ｏｆＴ｜↑Ｔ｜Ｔ′→′Ｔ

Ｓ→ｉｄ：＝ Ｅ｜ｉｆＥｔｈｅｎＳ｜ｗｈｉｌｅＥｄｏＳ｜Ｓ；Ｓ

Ｅ→ｔｒｕｔｈ｜ｎｕｍ｜ｉｄ｜ＥｍｏｄＥ｜Ｅ［Ｅ］｜Ｅ↑｜Ｅ（Ｅ）

图５．２　源语言文法

图５．２第３行是描述类型的产生式。经从 Ｔ开始的语法推导得到的都是类型表达式，

它们可以像算术表达式那样用树来描述。每个类型表达式都是该语言的一个类型，因此经

从Ｔ开始的推导，可以得到该语言所有的类型。

有关图５．２文法的其他一些解释，穿插在下面各小节。由该文法生成的程序实例有

　　ｉ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

　　ｊ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

　　ｊ：＝ｉｍｏｄ２０００

在该文法中，我们选择 ｍｏｄ作为二元算符的代表。

５．３．２　类型系统

事实上，语言的设计和其类型系统的设计是同时进行、相互影响的。类型系统的设计包

括三部分。首先，最简单的是环境规则的设计。表达式类型的确定和环境有关，我们首先给

出同文法中的类型声明有关的两条环境规则。第一条规则是说空环境 �是合适的，第二条

规则是说，一个新的变量声明在环境中增加一个变量到类型的映射。

　　（Ｅｎｖ�）　　　　　　　　　　　　　　　　　　] �? �

　　（ＤｅｃｌＶａｒ） Γ? Ｔ，ｉｄ∈／ｄｏｍ（Γ） ] Γ，ｉｄ：Ｔ? �

类型系统设计的第二部分是设计类型表达式的语法，即合式类型表达式的定义。类型

表达式的语法已经体现在５．３．１节的文法中。如果要用规则来表示的话，可以写成６条语

法规则。

下面３条语法规则表示，在任何合式的环境下，Ｂｏｏｌｅａｎ、ｉｎｔｅｇｅｒ和ｖｏｉｄ都是类型表达

式。其中ｖｏｉｄ用在语句等情况，表示这样的语法结构没有类型，它和类型错误是两回事。

　　（ＴｙｐｅＢｏｏｌ） Γ? � ] Γ? ｂｏｏｌｅａｎ
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　　（ＴｙｐｅＩｎｔ） Γ? � ] Γ? ｉｎｔｅｇｅｒ

　　（ＴｙｐｅＶｏｉｄ） Γ? � ] Γ? ｖｏｉｄ

下面３条语法规则说明构造类型的语法。指针、数组和函数都是类型构造器。

规则（ＴｙｐｅＲｅｆ）说明，如果 Ｔ是类型表达式，那么类型表达式↑Ｔ表示指向类型Ｔ的对

象的指针类型。就像Ｐａｓｃａｌ语言那样，类型声明中的前缀算符↑用于指针类型，表达式中的

后缀算符↑用于脱引用。

规则（ＴｙｐｅＡｒｒａｙ）说明，如果Ｔ是类型表达式，那么ａｒｒａｙ［Ｎ］ｏｆＴ表示成分类型为Ｔ的

数组类型。假定所有数组的下标都从１开始，那么该数组的下标集合是１．．Ｎ。注意这里

的类型表达式和文法中的区别，我们的文法为简单起见，没有整数出现在其中，而是用一个

记号ｎｕｍ代表了所有的整数，用ｎｕｍ的属性来代表它每次出现时的值。

规则（ＴｙｐｅＦｕｎｃｔｉｏｎ）说，类型表达式 Ｔ１→Ｔ２表示定义域类型为 Ｔ１和值域类型为 Ｔ２ 的

函数类型。为简单起见，我们的文法只考虑了一元函数。

　　（ＴｙｐｅＲｅｆ） Γ? Ｔ ] Γ? ↑Ｔ

　　（ＴｙｐｅＡｒｒａｙ） Γ? Ｔ，Γ? Ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ ] Γ? ａｒｒａｙ［Ｎ］ｏｆＴ

　　（ＴｙｐｅＦｕｎｃｔｉｏｎ） Γ? Ｔ１，Γ? Ｔ２ ] Γ? Ｔ１→Ｔ２

类型系统设计的第三部分是给各种形式的表达式和语句指派类型表达式，也就是设计

定型规则，这是类型系统最重要的部分。下面若干条定型规则用来确定表达式的类型。

　　（ＥｘｐＴｒｕｔｈ） Γ? � ] Γ? ｔｒｕｔｈ：ｂｏｏｌｅａｎ

　　（ＥｘｐＮｕｍ） Γ? � ] Γ? ｎｕｍ：ｉｎｔｅｇｅｒ

　　（ＥｘｐＩｄ） Γ１，ｉｄ：Ｔ，Γ２? � ] Γ１，ｉｄ：Ｔ，Γ２? ｉｄ：Ｔ

　　（ＥｘｐＭｏｄ） Γ? Ｅ１：ｉｎｔｅｇｅｒ，

Γ? Ｅ２：ｉｎｔｅｇｅｒ

] Γ? Ｅ１ｍｏｄＥ２：ｉｎｔｅｇｅｒ

　　（ＥｘｐＩｎｄｅｘ） Γ? Ｅ１：ａｒｒａｙ［Ｎ］ｏｆＴ，

Γ? Ｅ２：ｉｎｔｅｇｅｒ

] Γ? Ｅ１［Ｅ２］：Ｔ

　　（ＥｘｐＤｅｒｅｆ） Γ? Ｅ：↑Ｔ ] Γ? Ｅ↑：Ｔ

　　（ＥｘｐＦｕｎＣａｌｌ） Γ? Ｅ１：Ｔ１→Ｔ２，

Γ? Ｅ２：Ｔ１

] Γ? Ｅ１（Ｅ２）：Ｔ２

规则（ＥｘｐＩｄ）表示，如果环境中有ｉｄ的类型说明，则ｉｄ就是这个类型。对于下标变量

引用，为了使规则简明起见，在规则中没有考虑下标表达式的越界问题。越界问题可以由运

行时的数组界检查完成。
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在我们的文法中，语句这样的语言结构没有类型。在类型系统设计中，可以给它们以特

殊的基本类型ｖｏｉｄ，这样便于我们从程序 Ｐ的属性判断它是否有类型错误。下面的规则用

来确定语句和程序的类型。

　　（ＳｔａｔｅＡｓｓｉｇｎ） Γ? ｉｄ：Ｔ，Γ? Ｅ：Ｔ ] Γ?ｉｄ：＝ Ｅ：ｖｏｉｄ

　　（ＳｔａｔｅＩｆ） Γ? Ｅ：ｂｏｏｌｅａｎ，Γ? Ｓ：ｖｏｉｄ ] Γ?ｉｆＥｔｈｅｎＳ：ｖｏｉｄ

　　（ＳｔａｔｅＷｈｉｌｅ） Γ? Ｅ：ｂｏｏｌｅａｎ，Γ? Ｓ：ｖｏｉｄ ] Γ? ｗｈｉｌｅＥｄｏＳ：ｖｏｉｄ

　　（ＳｔａｔｅＳｅｑ） Γ? Ｓ１：ｖｏｉｄ，　　Γ? Ｓ２：ｖｏｉｄ ] Γ? Ｓ１；Ｓ２：ｖｏｉｄ

　　（Ｐｒｏｇ） Γ? Ｓ：ｖｏｉｄ ] Γ? Ｄ；Ｓ：ｖｏｉｄ

５．３．３　类型检查

根据上一小节的类型系统来设计类型检查器，这个类型检查器的设计是直截了当的，我

们用翻译方案来表示。

在下面的翻译方案中，文法符号的ｔｙｐｅ属性给出它的类型，编译器的符号表对应类型

系统中的环境 Γ。ａｄｄｔｙｐｅ函数将ｉｄ的类型添到符号表中，ｌｏｏｋｕｐ函数作用于ｅ时表示取符

号表中ｅ指向的条目的类型。这里的类型表达式在表示上和类型系统中的略有区别，例如

↑Ｔ写成ｐｏｉｎｔｅｒ（Ｔ）。

因为类型错误不像语法错误那样直观，所以对类型检查器来说，发现错误时应做得更合

理。除了报告错误的性质和位置，至少还希望类型检查器能从错误中恢复过来，以便检查剩

余输入中的各种错误。这样，在类型检查器中我们增加一个特别的类型ｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ，用来表

示有类型错误的语法结构。为简单起见，我们没有考虑如何报告类型错误。

先来看声明语句的语义动作。这些语义动作构造类型表达式，并将它们保存在Ｔ的综

合属性ｔｙｐｅ中。

　　Ｄ→Ｄ；Ｄ

　　Ｄ→ｉｄ：Ｔ　　　　　　　　｛ａｄｄｔｙｐｅ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ，Ｔ．ｔｙｐｅ）｝

　　Ｔ→ｂｏｏｌｅａｎ ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ ｂｏｏｌｅａｎ｝

　　Ｔ→ｉｎｔｅｇｅｒ ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｉｎｔｅｇｅｒ｝

　　Ｔ→↑Ｔ１ ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ ｐｏｉｎｔｅｒ（Ｔ１．ｔｙｐｅ）｝

　　Ｔ→ａｒｒａｙ［ｎｕｍ］ｏｆＴ１ 　　｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ ａｒｒａｙ（ｎｕｍ．ｖａｌ，Ｔ１．ｔｙｐｅ）｝

　　Ｔ→Ｔ１′→′Ｔ２ ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ Ｔ１．ｔｙｐｅ→Ｔ２．ｔｙｐｅ｝

在表达式的语义动作中，Ｅ的综合属性ｔｙｐｅ给出了Ｅ产生的表达式的类型表达式。如

果碰到类型错误，该表达式的类型表达式是ｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ。如果表达式 Ｅ的某个子表达式的

类型是ｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ，那么ｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ从这个子结构一直传到Ｅ。
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　　Ｅ→ｔｒｕｔｈ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ ｂｏｏｌｅａｎ｝

　　Ｅ→ｎｕｍ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｉｎｔｅｇｅｒ｝

　　Ｅ→ｉｄ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｌｏｏｋｕｐ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ）｝

　　Ｅ→Ｅ１ｍｏｄＥ２ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆＥ１．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒａｎｄ

　　　　　　　Ｅ２．ｔｙｐｅ＝ ｉｎｔｅｇｅｒｔｈｅｎｉｎｔｅｇｅｒ

　　　 　　ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝

　　Ｅ→Ｅ１［Ｅ２］ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆＥ２．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒａｎｄ

　　　　　　　Ｅ１．ｔｙｐｅ＝ ａｒｒａｙ（ｓ，ｔ）ｔｈｅｎｔ

　　　 　　ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝

　　Ｅ→Ｅ１↑ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆＥ１．ｔｙｐｅ＝ｐｏｉｎｔｅｒ（ｔ）ｔｈｅｎｔ

　　　　　ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝

　　Ｅ→Ｅ１（Ｅ２） ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆＥ２．ｔｙｐｅ＝ｓａｎｄ

　　　　　　　Ｅ１．ｔｙｐｅ＝ ｓ→ｔｔｈｅｎｔ

　　　　　ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝

对于数组引用Ｅ１［Ｅ２］，下标表达式必须有ｉｎｔｅｇｅｒ类型。此时，结果类型是从 Ｅ１ 的类

型ａｒｒａｙ（ｓ，ｔ）中得到的元素类型ｔ。这里没有用数组的下标集合ｓ，因为数组界的检查在运

行时完成。

对于函数调用 Ｅ１（Ｅ２），Ｅ１ 的类型必须是从Ｅ２ 的类型ｓ到某个值域类型ｔ的函数类型

ｓ→ｔ，Ｅ１（Ｅ２）的类型是ｔ。在这里只考虑了一元函数，后面介绍了积类型后，把类型检查推

广到多元函数是件容易的事情。

从语句和程序产生式的语义规则可以看出，在没有类型错误时，整个程序的类型是

ｖｏｉｄ，否则是ｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ。

　　Ｓ→ｉｄ：＝ Ｅ ｛Ｓ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆｉｄ．ｔｙｐｅ＝ Ｅ．ｔｙｐｅｔｈｅｎｖｏｉｄ

　　　　　ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝

　　Ｓ→ｉｆＥｔｈｅｎＳ１ ｛Ｓ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆＥ．ｔｙｐｅ＝ｂｏｏｌｅａｎｔｈｅｎＳ１．ｔｙｐｅ

　　　　　ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝

　　Ｓ→ｗｈｉｌｅＥｄｏＳ１ ｛Ｓ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆＥ．ｔｙｐｅ＝ｂｏｏｌｅａｎｔｈｅｎＳ１．ｔｙｐｅ

　　　　　ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝

　　Ｓ→Ｓ１；Ｓ２ ｛Ｓ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆＳ１．ｔｙｐｅ＝ｖｏｉｄａｎｄ

　　　　　　　Ｓ２．ｔｙｐｅ＝ｖｏｉｄｔｈｅｎｖｏｉｄ

　　　　　ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝

　　Ｐ→Ｄ；Ｓ ｛Ｐ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆＳ．ｔｙｐｅ＝ｖｏｉｄｔｈｅｎｖｏｉｄ

　　　　　ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝
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５．３．４　类型转换

考虑表达式ｘ＋ｉ，其中ｘ是实型，ｉ是整型。因为在计算机中实数和整数有不同的表

示，并且对实数和整数有不同的机器指令，因此编译器可能首先把其中一个运算对象进行类

型转换，以保证相加的两个对象有同样的类型。

语言的类型系统会指出哪些不同类型的运算是允许的，语言的实现会考虑是否要进行

类型转换。例如，当整数表达式赋给实型变量时，应该把赋值号右边对象的类型转换成左边

对象的类型。在表达式中，通常是把整数转换成实数，然后在一对实型对象上进行实数运

算。编译器的类型检查器可用来在源程序的中间表示中插入这些转换操作。例如，ｘ＋ｉ的

后缀左可以是

　　ｘｉｉｎｔｔｏｒｅａｌｒｅａｌ＋

这里，首先由ｉｎｔｔｏｒｅａｌ算符把ｉ从整数转换成实数，然后由ｒｅａｌ＋将该转换结果和ｘ进行实

数加。

如果从一个类型转换到另一类型可以由编译器自动完成，这样的转换称为隐式的。例

如，在Ｃ语言的算术表达式中，编译器把ＡＳＣＩＩ字符强制（即隐式转换）到０和１２７之间的整

数。在许多语言中，要求隐式转换原则上不丢失信息，例如，整数可以转变为实数，但反过来

不行。不过，当实数和整数用同样多比特表示时，还是有可能丢失信息的。

如果转换必须由程序员写出，那么这种转换叫做显式的。Ａｄａ的所有转换都是显式的。

显式转换就是一种函数调用，因此它们对类型检查器不提出新问题。

例５．１　考虑把算术算符ｏｐ作用于常数和标识符形成的表达式，如图５．３的文法那

样。假定有实数和整数两个类型，必要时整数转换成实数。非终结符 Ｅ的属性ｔｙｐｅ可以是

ｉｎｔｅｇｅｒ或ｒｅａｌ，类型检查在图５．３中给出（读者应该能写出相关的定型规则）。 �

　　　　　　　　Ｅ→ｎｕｍ　　　　　　｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｉｎｔｅｇｅｒ｝

Ｅ→ｎｕｍ．ｎｕｍ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｒｅａｌ｝

Ｅ→ｉｄ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｌｏｏｋｕｐ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ）｝

Ｅ→Ｅ１ｏｐＥ２ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆＥ１．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒａｎｄＥ２．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒ

ｔｈｅｎｉｎｔｅｇｅｒ

ｅｌｓｅｉｆＥ１．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒａｎｄＥ２．ｔｙｐｅ＝ ｒｅａｌ

ｔｈｅｎｒｅａｌ

ｅｌｓｅｉｆＥ１．ｔｙｐｅ＝ｒｅａｌａｎｄＥ２．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒ

ｔｈｅｎｒｅａｌ

ｅｌｓｅｉｆＥ１．ｔｙｐｅ＝ｒｅａｌａｎｄＥ２．ｔｙｐｅ＝ｒｅａｌ

ｔｈｅｎｒｅａｌ

ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝

图５．３　从整型到实型的类型检查
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常数的隐式转换可以在编译时完成，并且常常可以使目标程序的运行时间明显减少。

＊５．４　多 态 函 数

普通的函数要求变元有惟一的类型，即它体中的语句只能在变元类型固定的情况下执

行。多态函数允许变元有不同的类型，即它体中的语句可以在变元类型不同的情况下执行。

术语“多态”也可用于以不同类型的变元执行的代码段，所以我们既谈多态函数，也谈多态算

符。

内部定义的算符，如数组索引、函数作用和通过指针的间接访问通常都是多态的，因为

它们并没有限于特定类型的数组、函数和指针。例如，Ｃ语言的参考手册关于指针＆的论述

是：“如果运算对象的类型是‘．．．’，那么结果类型是指向‘．．．’的指针”。因为任何类型都可

以代替“．．．”，所以Ｃ的算符＆是多态的。

在Ａｄａ中，“类属”函数是多态的，但多态性在Ａｄａ中是受限制的。因为术语“类属”也用

于重载的函数和函数变元的强制，所以我们避免使用这个术语。

本节讨论为有多态函数的语言设计类型检查器时出现的问题。为了处理多态性，我们

拓广类型表达式集合，增加含类型变量的表达式。类型变量的引入又产生和类型表达式等

价有关的一些有趣的算法问题。

５．４．１　为什么要使用多态函数

多态函数的吸引力在于它便于实现那些操作于某种数据结构，而不必顾及它成分类型

的算法。例如，用多态函数很容易写出求表长度的程序而不必管表元的类型。

像Ｐａｓｃａｌ这样的语言，它们要求给出函数参数类型的完整说明，所以确定整数链表长度

的函数不能用于实数表。求整数表长度的Ｐａｓｃａｌ代码见图５．４。函数ｌｅｎｇｔｈ顺着表的ｎｅｘｔ

链直至ｎｉｌ为止。虽然函数代码不以任何方式依赖表元信息的类型，但是Ｐａｓｃａｌ要求在编写

函数ｌｅｎｇｔｈ时声明ｉｎｆｏ域的类型。

在有多态函数的语言例如ＭＬ中，函数ｌｅｎｇｔｈ可以编写成适用于任何类型的表，如图

５．５所示。关键字ｆｕｎ表示ｌｅｎｇｔｈ是函数。函数ｎｕｌｌ和ｔｌ是预定义的，ｎｕｌｌ测试表是否为空，ｔｌ

返回拿开第一个表元后剩下的部分。用图５．５的定义，函数ｌｅｎｇｔｈ的下列运用都产生值３。

　　ｌｅｎｇｔｈ（［��ｓｕｎ��，��ｍｏｎ��，��ｔｕｅ��］）；

　　ｌｅｎｇｔｈ（［１０，９，８］）；

在第一个运用中，ｌｅｎｇｔｈ作用于串表；在第二个运用中，它作用于整数表。

·７５１·
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　　　　ｔｙｐｅｌｉｎｋ＝ ↑ｃｅｌｌ；

ｃｅｌｌ＝ｒｅｃｏｒｄ

ｉｎｆｏ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｎｅｘｔ：ｌｉｎｋ

ｅｎｄ；

ｆｕｎｃｔｉｏｎｌｅｎｇｔｈ（ｌｐｔｒ：ｌｉｎｋ）：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｖａｒｌｅｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｂｅｇｉｎ

ｌｅｎ：＝０；

ｗｈｉｌｅｌｐｔｒ＜＞ｎｉｌｄｏｂｅｇｉｎ

ｌｅｎ：＝ｌｅｎ＋１；

ｌｐｔｒ：＝ｌｐｔｒ↑．ｎｅｘｔ

ｅｎｄ；

ｌｅｎｇｔｈ：＝ｌｅｎ
ｅｎｄ；

图５．４　求表长度的Ｐａｓｃａｌ程序

　　　　　　ｆｕｎｌｅｎｇｔｈ（ｌｐｔｒ）＝

ｉｆｎｕｌｌ（ｌｐｔｒ）ｔｈｅｎ０
ｅｌｓｅｌｅｎｇｔｈ（ｔｌ（ｌｐｔｒ））＋１；

图５．５　求表长度的ＭＬ程序

要想完成多态函数的类型检查，首先要能给出它们的类型描述。像ｌｅｎｇｔｈ函数，其参数

表的表元类型可以任意，显然应该用变量表示。这样，在类型表达式中需要引入类型变量。

允许使用类型变量并引入全称量词P 后，ｌｅｎｇｔｈ的类型可以写成P α．ｌｉｓｔ（α）→ｉｎｔｅｇｅｒ。

５．４．２　类型变量

下面允许类型表达式包含变量，变量的值是类型表达式。本节的其余部分用希腊字母

α，β．．．．．．作为类型变量，用于类型表达式中。

类型变量除了可出现在多态函数的类型表达式中外，还可以用在其他方面，例如它便于

我们讨论未知类型。在不要求标识符的声明先于使用的语言中，类型变量的一个重要运用

是检查标识符使用的一致性。类型变量代表没有声明的标识符的类型，查看程序可以知道

没有声明的程序变量的使用情况，如果它在某个语句作为整型使用，而在另一语句作为数组

使用，那么可以报告使用不一致的错误。相反，如果变量总是作为整型使用，那么不仅能保

证它使用的一致性，而且能推断出它的类型必定是整型。

例５．２　类型推断技术可用于Ｃ和Ｐａｓｃａｌ这样的语言，在编译时补上程序中欠缺的类型

信息。图５．６的代码段给出过程ｍｌｉｓｔ，它有一个参数ｐ，ｐ本身是个过程。从过程ｍｌｉｓｔ的第

一行仅能知道ｐ是一个过程，不能确定ｐ的变元个数和它们的类型。Ｃ和Ｐａｓｃａｌ的参考手

册允许这种类型不完整的ｐ声明。
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过程ｍｌｉｓｔ把参数ｐ用于链表的每个表元。例如，ｐ可以用于给表元中整型变量置初值

或打印其值。尽管ｐ的变元类型没有指明，但是从表达式ｐ（ｌｐｔｒ）中ｐ的使用可以推断出ｐ

的类型必须是

　　ｌｉｎｋ→ｖｏｉｄ

对于ｍｌｉｓｔ的任何调用，如果过程参数不是这个类型，则是一个错误。过程可以看成是没有

返回值的函数，所以它的结果类型是ｖｏｉｄ。 �

　　　　　　　　　　　　　　ｔｙｐｅｌｉｎｋ＝↑ｃｅｌｌ；

ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｍｌｉｓｔ（ｌｐｔｒ：ｌｉｎｋ；ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｐ）；

ｂｅｇｉｎ

ｗｈｉｌｅｌｐｔｒ＜ ＞ｎｉｌｄｏｂｅｇｉｎ

ｐ（ｌｐｔｒ）；

ｌｐｔｒ：＝ｌｐｔｒ↑．ｎｅｘｔ

ｅｎｄ

ｅｎｄ；

图５．６　带过程参数ｐ的过程ｍｌｉｓｔ

类型推断技术和类型检查技术有很多共同的地方。在这两种情况下都要处理含变量的

类型表达式。类似于下例的推导可以由类型检查器用来推断变量表示的类型。

例５．３　在下面假想的程序中，我们可以推断出多态函数ｄｅｒｅｆ的类型。函数ｄｅｒｅｆ和

Ｐａｓｃａｌ指针的脱引用算符↑有同样的作用。

　　ｆｕｎｃｔｉｏｎｄｅｒｅｆ（ｐ）；

ｂｅｇｉｎ

　　　　ｒｅｔｕｒｎｐ↑

ｅｎｄ；

看见第一行

　　ｆｕｎｃｔｉｏｎｄｅｒｅｆ（ｐ）；

时，对ｐ的类型一无所知，因而用类型变量β代表它的类型。由定义，后缀算符↑作用于一

个对象的指针，返回该对象。因为↑算符在表达式ｐ↑中用于ｐ，ｐ必定是指向未知类型 α

的指针，所以可以断定

　　β＝ｐｏｉｎｔｅｒ（α）

其中α是另一个类型变量。而且，表达式ｐ↑有类型α，因此函数ｄｅｒｅｆ的类型表达式可以写

成

　　P α．ｐｏｉｎｔｅｒ（α）→α �

·９５１·
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５．４．３　一个含多态函数的语言

到目前为止，多态函数是指它们可以用“不同类型”的变元执行。多态函数可以作用的

类型集合的精确定义可以用符号P 表示，其含义是“对任何类型”。非形式地，有符号P 的类

型表达式称为“多态的类型”。

用于检查多态函数的抽象语言由图５．７的文法产生。之所以称为抽象语言，是因为我

们让非终结符Ｔ直接产生类型表达式，以简化语言和突出要讨论的问题。

　　　　　　　　　　　　　　Ｐ→Ｄ；Ｅ

Ｄ→Ｄ；Ｄ｜ｉｄ：Ｑ

Ｑ→Pｔｙｐｅ ｖａｒｉａｂｌｅ．Ｑ｜Ｔ

Ｔ→Ｔ′→′Ｔ

｜Ｔ×Ｔ

｜ｕｎａｒｙ ｃｏｎｓｔｒｕｃｔｏｒ（Ｔ）

｜ｂａｓｉｃ ｔｙｐｅ

｜ｔｙｐｅ ｖａｒｉａｂｌｅ

｜（Ｔ）

Ｅ→Ｅ（Ｅ）｜Ｅ，Ｅ｜ｉｄ

图５．７　有多态函数的语言的文法

该文法对图５．２的文法做了一些简化。首先，程序是由类型声明和表达式（而不是语

句）组成，这样可以免去考虑语句，因为语句部分的类型检查不会因加入多态类型而有什么

变化。表达式也做了简化，略去了和问题无关的一些选择。用ｂａｓｉｃ ｔｙｐｅ类型来表示像

ｂｏｏｌｅａｎ和ｉｎｔｅｇｅｒ这样的基本类型，用ｕｎａｒｙ ｃｏｎｓｔｒｕｃｔｏｒ表示一元构造器，它允许写出像

ｐｏｉｎｔｅｒ（ｉｎｔｅｇｅｒ）和ｌｉｓｔ（ｉｎｔｅｇｅｒ）形式的类型。

我们增加了多态类型函数的声明，还增加了笛卡儿积类型的声明。积类型可以用来表

示多元函数类型，产生式 Ｅ→Ｅ，Ｅ用以推导多个实参表达式的情况。Ｔ→（Ｔ）仅用来组合

类型。

该文法生成的一个程序实例在图５．８。

　　　　　　　　　　　　　　ｄｅｒｅｆ：P α．ｐｏｉｎｔｅｒ（α）→α；

ｑ：ｐｏｉｎｔｅｒ（ｐｏｉｎｔｅｒ（ｉｎｔｅｇｅｒ））；

ｄｅｒｅｆ（ｄｅｒｅｆ（ｑ））

图５．８　由图５．７文法产生的一个程序
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再来看引入类型变量、笛卡儿积类型和多态函数后增加的推理规则。

下面的环境规则（ＥｎｖＶａｒ）用来把一个类型变量加到静态定型环境中，这时，我们的环

境不再仅仅是程序变量到类型的映射了。

　　（ＥｎｖＶａｒ）　　　　Γ? �，α∈／ｄｏｍ（Γ）] Γ，α? �

我们增加５条语法规则。规则（ＴｙｐｅＶａｒ）用来从环境中得到一个类型变量，规则（Ｔｙｐｅ

Ｐｒｏｄｕｃｔ）说明积类型的语法，规则（ＴｙｐｅＰａｒｅｎｔｈｅｓｉｓ）表示加括号后的类型表达式仍然是类型

表达式。（ＴｙｐｅＦｏｒａｌｌ）和（ＴｙｐｅＦｒｅｓｈ）是为多态类型准备的规则，前者表示加全称量词以形成

多态类型，后者表示去掉全称量词，用一个新的类型变量代替约束变量。记号［αｉ／α］Ｔ表示

Ｔ中自由出现的α用αｉ代换后的结果。

　　（ＴｙｐｅＶａｒ）　　　　　Γ１，α，Γ２? � 　　　　　　] Γ１，α，Γ２? α

　　（ＴｙｐｅＰｒｏｄｕｃｔ） Γ? Ｔ１，Γ? Ｔ２ ] Γ? Ｔ１×Ｔ２

　　（ＴｙｐｅＰａｒｅｎｔｈｅｓｉｓ） Γ? Ｔ ] Γ? （Ｔ）

　　（ＴｙｐｅＦｏｒａｌｌ） Γ，α? Ｔ ] Γ? P α·Ｔ

　　（ＴｙｐｅＦｒｅｓｈ） Γ? P α．．Ｔ，Γ，αｉ? � ] Γ，αｉ? ［αｉ／α］Ｔ

定型规则

　　（ＥｘｐＰａｉｒ） Γ? Ｅ１：Ｔ１，Γ? Ｅ２：Ｔ２ ] Γ? Ｅ１，Ｅ２：Ｔ１×Ｔ２

比较直观，两个表达式 Ｅ１和 Ｅ２ 的类型分别是 Ｔ１ 和 Ｔ２ 的话，那么 Ｅ１，Ｅ２ 的类型是 Ｔ１×

Ｔ２。它用于多元函数的情况。

多态函数调用的定型规则非常复杂，为避免复杂起见，我们让一个类型代换（类型表达

式→类型表达式的函数）Ｓ直接出现在类型表达式中，Ｓ（Ｔ）表示代换结果的类型表达式。

　　（ＥｘｐＦｕｎＣａｌｌ）　　Γ? Ｅ１：Ｔ１→Ｔ２，

Γ? Ｅ２：Ｔ３　　　　]

　Γ? Ｅ１（Ｅ２）：Ｓ（Ｔ２）　（Ｓ是Ｔ１ 和Ｔ３的最一般的合一代换）

在上面这条定型规则中，对Ｓ的限制是，它是 Ｔ１和 Ｔ３的最一般的合一代换。下面先

解释代换和合一等概念，然后再给出多态函数检查的翻译方案。

５．４．４　代换、实例和合一

类型表达式中的类型变量用其所代表的类型表达式替换，称之为代换。下面的递归函

数ｓｕｂｓｔ（ｔ）阐明了应用代换Ｓ（类型变量到类型表达式的映射）去替换表达式ｔ中所有类型

变量的概念，我们用函数类型构造器作为“典型”的构造器。

　　ｆｕｎｃｔｉｏｎｓｕｂｓｔ（ｔ：ｔｙｐｅ ｅｘｐｒｅｓｓｉｏｎ）：ｔｙｐｅ ｅｘｐｒｅｓｓｉｏｎ；

ｂｅｇｉｎ
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ｉｆｔ是基本类型ｔｈｅｎｒｅｔｕｒｎｔ

ｅｌｓｅｉｆｔ是类型变量ｔｈｅｎｒｅｔｕｒｎＳ（ｔ）

ｅｌｓｅｉｆｔ是ｔ１→ｔ２ｔｈｅｎｒｅｔｕｒｎｓｕｂｓｔ（ｔ１）→ｓｕｂｓｔ（ｔ２）

ｅｎｄ

为方便起见，仍用Ｓ（ｔ）表示ｓｕｂｓｔ用于ｔ后所得的类型表达式（Ｓ拓广为类型表达式到

类型表达式的映射），这个结果Ｓ（ｔ）叫做ｔ的实例。如果代换 Ｓ对变量α没有指定表达

式，我们假定 Ｓ（α）仍是α，即Ｓ在这样的类型变量上面是恒等映射。

例５．４　下面是用ｓ＜ｔ表示ｓ是ｔ的实例。

　　ｐｏｉｎｔｅｒ（ｉｎｔｅｇｅｒ）＜ｐｏｉｎｔｅｒ（α）

ｐｏｉｎｔｅｒ（ｒｅａｌ）＜ｐｏｉｎｔｅｒ（α）

ｉｎｔｅｇｅｒ→ｉｎｔｅｇｅｒ＜ α→α

ｐｏｉｎｔｅｒ（α）＜ β

α＜ β

但是，下面左边的类型表达式不是右边的实例，原因列在旁边：

　　ｉｎｔｅｇｅｒ　　　　　ｒｅａｌ　　　　（代换不能用于基本类型）

　　ｉｎｔｅｇｅｒ→ｒｅａｌ α→α （α的代换不一致）

　　ｉｎｔｅｇｅｒ→α α→α （α的所有出现都应该代换） �

如果存在某个代换 Ｓ使得Ｓ（ｔ１）＝ Ｓ（ｔ２），那么这两个表达式ｔ１ 和ｔ２ 能够合一

（ｕｎｉｆｙ）。实际上，我们感兴趣的是最一般的合一代换（ｔｈｅｍｏｓｔｇｅｎｅｒａｌｕｎｉｆｉｅｒ），它是对表达式

中的变量限制最少的代换。更精确地说，表达式ｔ１和ｔ２ 最一般的合一代换是具有下列性质

的代换：

（１）Ｓ（ｔ１）＝ Ｓ（ｔ２）；

（２）对任何其他满足Ｓ′（ｔ１）＝ Ｓ′（ｔ２）的代换Ｓ′，代换Ｓ′（ｔ１）是Ｓ（ｔ１）的实例。

下面我们所说的合一都是指最一般的合一代换。

５．４．５　多态函数的类型检查

多态函数的类型检查在三个方面和５．３节的普通函数的类型检查有区别。在说明多态

函数的类型检查前，用图５．８程序的表达式ｄｅｒｅｆ（ｄｅｒｅｆ（ｑ））来说明这些不同。这个表达式

的语法树在图５．９给出。每个结点有两个标记：第一个指出结点代表的子表达式，第二个是

指派给该表达式的类型表达式。下标ｉ和ｏ分别用来表示ｄｅｒｅｆ的里外两次不同的出现。

多态函数的类型检查和普通函数的类型检查的区别是：

（１）表达式中同一多态函数的不同出现无须变元有相同类型。在表达式ｄｅｒｅｆｏ（ｄｅｒｅｆｉ
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图５．９　ｄｅｒｅｆ（ｄｅｒｅｆ（ｑ））的带标记的语法树

（ｑ））中，ｄｅｒｅｆｉ拿掉一层指针间接，所以ｄｅｒｅｆｏ和ｄｅｒｅｆｉ作用于不同类型的变元。这个性质的

实现是基于P α的解释（对任何类型α）。ｄｅｒｅｆ的每次出现对约束变量α代表什么类型有它

自己的观点。所以对ｄｅｒｅｆ的每次出现指派一个类型表达式，这个类型表达式是用新的变量

代替ｄｅｒｅｆ的类型表达式中的 α并且移开全称量词P 后形成的。在图５．９中，新的变量 αｏ

和αｉ分别用于里外两个ｄｅｒｅｆ的类型表达式中。

（２）由于变量可以出现在类型表达式中，在某些场合，必须把类型相同的概念推广到类

型合一。假如类型为ｓ→ｓ′的Ｅ１作用于类型为ｔ的Ｅ２，我们不是简单地确定ｓ和ｔ是否相

同，而是要看它们能否合一。例如，图５．９里面那个标有ａｐｐｌｙ的结点，如果 αｉ 用ｐｏｉｎｔｅｒ

（ｉｎｔｅｇｅｒ）代替的话，那么有

　　ｐｏｉｎｔｅｒ（αｉ）＝ ｐｏｉｎｔｅｒ（ｐｏｉｎｔｅｒ（ｉｎｔｅｇｅｒ））

即它们相同。

（３）要有办法记录两个子表达式合一的结果。通常，类型变量可以出现在几个类型表

达式中。如果ｓ和ｓ′的合一使得变量α代表类型ｔ，那么在类型检查的过程中α必须继续代

表ｔ。例如，图５．９中，αｉ是ｄｅｒｅｆｉ的值域类型，所以可用它代表ｄｅｒｅｆｉ（ｑ）的类型。ｄｅｒｅｆｉ定

义域类型和ｑ的类型的合一会影响里面那个ａｐｐｌｙ结点的类型表达式。图５．９的另一个类

型变量αｏ代表ｉｎｔｅｇｅｒ。

现在可以考虑多态函数的类型检查算法了。由图５．７文法产生的表达式的类型检查根

据下面的操作定义。

（１）ｆｒｅｓｈ（ｔ）

它把类型表达式ｔ中的约束变量用新的变量代替，返回指向替换后的类型表达式根结

点的指针。在此过程中，ｔ中任何P 符号都被删除。

（２）ｕｎｉｆｙ（ｍ，ｎ）

它合一由 ｍ和ｎ指向的结点所代表的类型表达式。它有副作用：记住使类型表达式相

同的代换。如果类型表达式 ｍ和ｎ不能合一，整个类型检查过程失败。本书不打算介绍合

一算法。

和５．３节的翻译方案不同的是，这里的类型表达式都用语法树来表示。类型表达式图
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中的叶结点和内部结点可用类似于４．２节的 ｍｋｌｅａｆ和ｍｋｎｏｄｅ的操作来构造。

表达式类型检查的翻译方案在图５．１０给出，我们略去了声明语句和其他无关语句的翻

译方案。当由非终结符Ｔ和Ｑ产生的类型表达式被扫描时，它产生语法树形式的类型表达

式。在图５．１０中，ｆｒｅｓｈ操作用新变量代替约束变量，并拿掉P 符号。和产生式 Ｅ→Ｅ１，Ｅ２

有关的语义动作是置 Ｅ．ｔｙｐｅ为Ｅ１和 Ｅ２类型的积。

函数作用Ｅ→Ｅ１（Ｅ２）的语义动作受到 Ｅ１．ｔｙｐｅ和Ｅ２．ｔｙｐｅ都是类型变量情况的启发。

例如，若 Ｅ１．ｔｙｐｅ＝ α并且Ｅ２．ｔｙｐｅ＝β，那么α必须是函数，使得有某个未知类型γ满足

α＝β→γ。在图５．１０中，对应 γ的新类型变量建立，并且 Ｅ１．ｔｙｐｅ和Ｅ２．ｔｙｐｅ→γ合一。新

的类型变量由ｎｅｗｔｙｐｅｖａｒ调用返回，为它安排的叶结点由 ｍｋｌｅａｆ构造。要与 Ｅ１．ｔｙｐｅ合一的

代表该函数的结点由ｍｋｎｏｄｅ构造。合一后，新的叶结点代表结果类型。

　　　　　　Ｅ→Ｅ１（Ｅ２）　　　　　　　｛ｐ：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｎｅｗｔｙｐｅｖａｒ）；

ｕｎｉｆｙ（Ｅ１．ｔｙｐｅ，ｍｋｎｏｄｅ（′→′，Ｅ２．ｔｙｐｅ，ｐ））；

Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ ｐ｝

Ｅ→Ｅ１，Ｅ２ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（′×′，Ｅ１．ｔｙｐｅ，Ｅ２．ｔｙｐｅ）｝

Ｅ→ｉｄ ｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｆｒｅｓｈ（ｌｏｏｋｕｐ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ））｝

图５．１０　检查多态函数的翻译方案

我们用一个简单的例子来详细说明图５．１０的语义动作。表５．１中，给出了指派到每个

子表达式的类型表达式，总结了这个算法的执行结果。在每一次函数作用时，ｕｎｉｆｙ操作都

有副作用，它记录类型变量的类型表达式。这样的副作用由表５．１的代换栏表示。

表５．１　自下而上确定类型的小结

表达式：类型 代换

　　　　　 　ｑ：ｐｏｉｎｔｅｒ（ｐｏｉｎｔｅｒ（ｉｎｔｅｇｅｒ））

　　　　　ｄｅｒｅｆｉ：ｐｏｉｎｔｅｒ（αｉ）→αｉ

　 　　ｄｅｒｅｆｉ（ｑ）：ｐｏｉｎｔｅｒ（ｉｎｔｅｇｅｒ） αｉ＝ ｐｏｉｎｔｅｒ（ｉｎｔｅｇｅｒ）

　　　　　ｄｅｒｅｆｏ：ｐｏｉｎｔｅｒ（αｏ）→αｏ

ｄｅｒｅｆｏ（ｄｅｒｅｆｉ（ｑ））：ｉｎｔｅｇｅｒ αｏ＝ｉｎｔｅｇｅｒ

例５．５　图５．８程序的表达式ｄｅｒｅｆｏ（ｄｅｒｅｆｉ（ｑ））的类型检查从叶结点开始，自下而上处

理。下标ｏ和ｉ仍然用来区别ｄｅｒｅｆ的不同出现。当考虑子表达ｄｅｒｅｆｏ时，ｆｒｅｓｈ用新的类型

变量αｏ构造下列结点：
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编号相同的结点表示它们经合一代换后的结果一样，即它们属于同一等价类。类型图中有

关三个标识符的部分在下面给出。虚线表示编号为３，６和９的结点分别代表ｄｅｒｅｆｏ，ｄｅｒｅｆｉ

和ｑ。

函数作用ｄｅｒｅｆｉ（ｑ）由构造从类型ｑ到新类型变量β的函数结点ｎ来检查。这个函数成

功地和下面的结点 ｍ代表的ｄｅｒｅｆｉ合一。在结点 ｍ和ｎ合一之前，每个结点有一个不同的

编号。合一以后，等价的结点是下面有同样编号的结点，变化了的编号加了底线。

注意，αｉ和ｐｏｉｎｔｅｒ（ｉｎｔｅｇｅｒ）的结点都标为８，即 αｉ和这个类型表达式合一，如表５．１所

示。再进行下去，αｏ 和ｉｎｔｅｇｅｒ合一。 �

下面一个例子把ＭＬ的多态函数的类型推断同５．３．３节和图５．１０的类型检查联系起

来。ＭＬ的函数定义的语法由

　　ｆｕｎｉｄ０（ｉｄ１，．．．，ｉｄｋ）＝ Ｅ；

给出。其中ｉｄ０代表函数名，ｉｄ１，．．．，ｉｄｋ 代表它的参数。为简单起见，假定表达式 Ｅ的

语法如图５．７所示。这个方法是例５．３方法的形式化，在例５．３中的类型推断用来决定

ｄｅｒｅｆ的多态类型。现在，先为函数名和它的变元构造新的类型变量。内部函数通常有多态

的类型，出现在这些类型中的任何类型变量都由全称量词P 约束。然后检查表达式ｉｄ０（ｉｄ１，

．．．，ｉｄｋ）的类型和 Ｅ的类型是否匹配。匹配成功时，已得出这个函数的类型。最后，将所

得类型的任何变量都用P 量词约束，就得到了这个函数的多态类型。

例５．５　再次写出图５．５的确定表长度的ＭＬ函数：

　　ｆｕｎｌｅｎｇｔｈ（ｌｐｔｒ）＝
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ｉｆｎｕｌｌ（ｌｐｔｒ）ｔｈｅｎ０

ｅｌｓｅｌｅｎｇｔｈ（ｔｌ（ｌｐｔｒ））＋１；

为ｌｅｎｇｔｈ和ｌｐｔｒ分别引入类型变量β和γ来表示它们的类型。在形式化的证明中，可以发现

ｌｅｎｇｔｈ（ｌｐｔｒ）的类型和函数体的类型能够匹配，并且得到ｌｅｎｇｔｈ的类型是

　　P α．ｌｉｓｔ（α）→ｉｎｔｅｇｅｒ

更详细一些，建立图５．１１的程序，以便把５．３．３节和图５．１０的翻译方案用于它（或者

说，把前面所给出的推理规则用于它）。该程序的声明把新类型变量β和γ同ｌｅｎｇｔｈ和ｌｐｔｒ

联系起来，并把内部运算的类型显式化。按图５．７的风格，把多态函数ｉｆ作用于三个运算对

象，这三部分分别代表被测试的条件，ｔｈｅｎ部分和ｅｌｓｅ部分的类型。这个声明指出ｔｈｅｎ和

ｅｌｓｅ部分可以和任何类型匹配，它也是结果的类型。

　　　　　　　　　　　　　ｌｅｎｇｔｈ：β；

ｌｐｔｒ：γ；

ｉｆ：P α．ｂｏｏｌｅａｎ×α×α→α；

ｎｕｌｌ：P α．ｌｉｓｔ（α）→ｂｏｏｌｅａｎ；

ｔｌ：P α．ｌｉｓｔ（α）→ｌｉｓｔ（α）；

０：ｉｎｔｅｇｅｒ；

１：ｉｎｔｅｇｅｒ；

＋ ：ｉｎｔｅｇｅｒ×ｉｎｔｅｇｅｒ→ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｍａｔｃｈ：P α．α×α→α；

ｍａｔｃｈ（

ｌｅｎｇｔｈ（ｌｐｔｒ），

ｉｆ（ｎｕｌｌ（ｌｐｔｒ），０，ｌｅｎｇｔｈ（ｔ１（ｌｐｔｒ））＋１）

）

图５．１１　类型声明及要检查的表达式

显然，ｌｅｎｇｔｈ（ｌｐｔｒ）必须和函数体有同样的类型，这个检查用运算ｍａｔｃｈ表示。ｍａｔｃｈ的使

用是一种技术上的方便，它使得所有的检查都可以用图５．８风格的程序完成。

把图５．１０的类型检查用于图５．１１的结果见表５．２。这里只给出了自下而上分析表达

式ｍａｔｃｈ（．．．）的情况，略去了类型检查用于声明语句的情况。该表的第３列是所用的合一

代换，第４列是得出该行定型断言所使用的规则。（ＴｙｐｅＦｒｅｓｈ）（或操作ｆｒｅｓｈ）引入的用于多

态的内部定义算符的新变量由α的下标区别。

从第（３）行可以知道，ｌｅｎｇｔｈ必须是从 γ到某个未知类型δ的函数。然后，检查子表达

式ｎｕｌｌ（ｌｐｔｒ）时，在第（６）行发现γ和ｌｉｓｔ（αｎ）合一，其中αｎ是未知类型。在该点，ｌｅｎｇｔｈ的类

型必须是
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　　P αｎ．ｌｉｓｔ（αｎ）→δ

最后，在第（１５）行检查加时，δ和ｉｎｔｅｇｅｒ合一，为清楚起见，把“＋”写在两个变元之间。当检

查完毕时，类型变量αｎ仍留在ｌｅｎｇｔｈ的类型中。因为对类型 αｎ没有任何限制，所以该函数

使用时任何类型可以代换它。让它成为约束变量，并写成

　　P αｎ．ｌｉｓｔ（αｎ）→ｉｎｔｅｇｅｒ

这就是ｌｅｎｇｔｈ的类型。 �

表５．２　ｌｅｎｇｔｈ的类型推导过程

行 定型断言 代换 规则

（１） ｌｐｔｒ：γ （ＥｘｐＩｄ）

（２） ｌｅｎｇｔｈ：β （ＥｘｐＩｄ）

（３） ｌｅｎｇｔｈ（ｌｐｔｒ）：δ β＝γ→δ （ＥｘｐＦｕｎＣａｌｌ）

（４） ｌｐｔｒ：γ 从（１）可得

（５） ｎｕｌｌ：ｌｉｓｔ（αｎ）→ｂｏｏｌｅａｎ （ＥｘｐＩｄ）和（ＴｙｐｅＦｒｅｓｈ）

（６） ｎｕｌｌ（ｌｐｔｒ）：ｂｏｏｌｅａｎ γ＝ｌｉｓｔ（αｎ） （ＥｘｐＦｕｎＣａｌｌ）

（７） ０：ｉｎｔｅｇｅｒ （ＥｘｐＮｕｍ）

（８） ｌｐｔｒ：ｌｉｓｔ（αｎ） 从（１）可得

（９） ｔｌ：ｌｉｓｔ（αｔ）→ｌｉｓｔ（αｔ） （ＥｘｐＩｄ）和（ＴｙｐｅＦｒｅｓｈ）

（１０） ｔ１（ｌｐｔｒ）：ｌｉｓｔ（αｎ） αｔ＝αｎ （ＥｘｐＦｕｎＣａｌｌ）

（１１） ｌｅｎｇｔｈ：ｌｉｓｔ（αｎ）→δ 从（２）可得

（１２） ｌｅｎｇｔｈ（ｔ１（ｌｐｔｒ））：δ （ＥｘｐＦｕｎＣａｌｌ）

（１３） １：ｉｎｔｅｇｅｒ （ＥｘｐＮｕｍ）

（１４） ＋ ：ｉｎｔｅｇｅｒ×ｉｎｔｅｇｅｒ→ｉｎｔｅｇｅｒ （ＥｘｐＩｄ）

（１５） ｌｅｎｇｔｈ（ｔ１（ｌｐｔｒ））＋１：ｉｎｔｅｇｅｒ δ＝ｉｎｔｅｇｅｒ （ＥｘｐＦｕｎＣａｌｌ）

（１６） ｉｆ：ｂｏｏｌｅａｎ×αｉ×αｉ→αｉ （ＥｘｐＩｄ）和（ＴｙｐｅＦｒｅｓｈ）

（１７） ｉｆ（．．．）：ｉｎｔｅｇｅｒ αｉ＝ｉｎｔｅｇｅｒ （ＥｘｐＦｕｎＣａｌｌ）

（１８） ｍａｔｃｈ：αｍ×αｍ→αｍ （ＥｘｐＩｄ）和（ＴｙｐｅＦｒｅｓｈ）

（１９） ｍａｔｃｈ（．．．）：ｉｎｔｅｇｅｒ αｍ＝ｉｎｔｅｇｅｒ （ＥｘｐＦｕｎＣａｌｌ）

５．５　类型表达式的等价

５．２节和５．３节中许多类型检查都有“如果两个类型表达式相同，那么返回某个类型，否

则返回ｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ”。到目前为止，类型表达式相同的概念是清楚的，它就是５．５．１节定义的

类型结构等价的概念。
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在有些程序设计语言中，类型表达式可以命名，并且这些名字可用于随后的类型表达式

中。类型名字的使用会出现一些潜在的二义性，关键问题是类型表达式中的名字是代表它

自己还是代表另一个类型表达式的缩写，由此引出区别于结构等价的名字等价概念。

本节讨论这些等价，这些讨论依据类型表达式的图形表示。在这种图形表示中，叶结点

表示基本类型，内部结点表示类型构造器。如果名字看成类型表达式的缩写，递归定义的类

型将会导致类型图中有环。

注意，类型名字的引入只是类型表达式的一个语法约定问题，它并不像引入类型构造器

或类型变量那样能丰富我们所能表达的类型。

５．５．１　类型表达式的结构等价

如果类型表达式仅由类型构造器作用于基本类型组成，两个类型表达式等价的自然想

法是结构等价，即两个表达式要么是同样的基本类型，要么是同样的类型构造器作用于结构

等价的类型。也就是，两个类型表达式结构等价，当且仅当它们完全相同。例如，类型表达

式ｉｎｔｅｇｅｒ仅等价于ｉｎｔｅｇｅｒ，因为它们是同样的基本类型。类似地，ｐｏｉｎｔｅｒ（ｉｎｔｅｇｅｒ）仅等价于

ｐｏｉｎｔｅｒ（ｉｎｔｅｇｅｒ），因为它们是把同样的构造器ｐｏｉｎｔｅｒ作用于等价的类型。

在实际使用中，结构等价的概念常常需要修改以反映源语言的实际类型检查规则。例

如，当数组作为参数传递时，我们可能不希望数组的界作为类型的一部分。

图５．１２是测试结构等价的算法，假定仅有的类型构造器是数组、积、指针和函数。这个

算法递归地比较类型表达式的结构而不检查环，所以它能用于类型表达式的树形表示。

　　　　　　（１）　　　　　ｆｕｎｃｔｉｏｎｓｅｑｕｉｖ（ｓ，ｔ）：ｂｏｏｌｅａｎ；

（２） ｂｅｇｉｎ

（３） 　　ｉｆｓ和ｔ是相同的基本类型ｔｈｅｎ

（４） 　　　　ｒｅｔｕｒｎｔｒｕｅ

（５） 　　ｅｌｓｅｉｆｓ＝ａｒｒａｙ（ｓ１，ｓ２）ａｎｄｔ＝ａｒｒａｙ（ｔ１，ｔ２）ｔｈｅｎ

（６） 　　　　ｒｅｔｕｒｎｓｅｑｕｉｖ（ｓ１，ｔ１）ａｎｄｓｅｑｕｉｖ（ｓ２，ｔ２）

（７） 　　ｅｌｓｅｉｆｓ＝ｓ１×ｓ２ａｎｄｔ＝ｔ１×ｔ２ｔｈｅｎ

（８） 　　　　ｒｅｔｕｒｎｓｅｑｕｉｖ（ｓ１，ｔ１）ａｎｄｓｅｑｕｉｖ（ｓ２，ｔ２）

（９） 　　ｅｌｓｅｉｆｓ＝ｐｏｉｎｔｅｒ（ｓ１）ａｎｄｔ＝ ｐｏｉｎｔｅｒ（ｔ１）ｔｈｅｎ

（１０） 　　　　ｒｅｔｕｒｎｓｅｑｕｉｖ（ｓ１，ｔ１）

（１１） 　　ｅｌｓｅｉｆｓ＝ｓ１→ｓ２ａｎｄｔ＝ｔ１→ｔ２ｔｈｅｎ

（１２） 　　　　ｒｅｔｕｒｎｓｑｕｉｖ（ｓ１，ｔ１）ａｎｄｓｅｑｕｉｖ（ｓ２，ｔ２）

（１３） 　　ｅｌｓｅｒｅｔｕｒｎｆａｌｓｅ

（１４） ｅｎｄ

图５．１２　两个类型表达式ｓ和ｔ的结构等价测试
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在

　　ｓ＝ ａｒｒａｙ（ｓ１，ｓ２）

　　ｔ＝ ａｒｒａｙ（ｔ１，ｔ２）

中，如果图５．１２第（５）和第（６）行的数组等价测试重写为

　　ｅｌｓｅｉｆｓ＝ ａｒｒａｙ（ｓ１，ｓ２）ａｎｄｔ＝ ａｒｒａｙ（ｔ１，ｔ２）ｔｈｅｎ

ｒｅｔｕｒｎｓｅｑｕｉｖ（ｓ２，ｔ２）

那么数组的界被忽略。

５．５．２　类型表达式的名字等价

在某些语言中，类型可以命名。例如，在Ｐａｓｃａｌ的程序片段

　　ｔｙｐｅｌｉｎｋ＝ ↑ｃｅｌｌ；

ｖａｒｎｅｘｔ：ｌｉｎｋ；

ｌａｓｔ：ｌｉｎｋ；

ｐ：↑ｃｅｌｌ；

ｑ，ｒ：↑ｃｅｌｌ；

中，标识符ｌｉｎｋ声明为类型↑ｃｅｌｌ的一个名字。现在问题出现了，变量ｎｅｘｔ、ｌａｓｔ、ｐ、ｑ和ｒ都

有相同的类型吗？意想不到的是，答案依赖于实现。这是由于当初Ｐａｓｃａｌ的报告没有明确

定义术语“相同的类型”。

为了模仿这种情况，我们允许类型表达式命名，并且允许这些名字出现在类型表达式中

原先只有基本类型出现的地方。例如，如果ｃｅｌｌ是类型表达式的名字，那么ｐｏｉｎｔｅｒ（ｃｅｌｌ）是

类型表达式。目前，假定没有带环的类型表达式定义。

当名字允许出现在类型表达式中时，类型等价的两种不同概念出现了，它们取决于如何

看待名字。在结构等价中，先把所有的类型名字由它们定义的类型表达式代换，完成代换后

的两个类型表达式结构等价的话，那么原来的类型表达式结构等价。名字等价把每个类型

名看成是一个可区别的类型，所以两个类型表达式名字等价当且仅当这两个类型表达式不

做名字代换就结构等价。

例５．６　下表给出了和声明（５．１）的各变量联系的类型表达式。

　　变量 　　　　　　　　类型表达式

ｎｅｘｔ ｌｉｎｋ

ｌａｓｔ ｌｉｎｋ

ｐ ｐｏｉｎｔｅｒ（ｃｅｌｌ）

ｑ ｐｏｉｎｔｅｒ（ｃｅｌｌ）

ｒ ｐｏｉｎｔｅｒ（ｃｅｌｌ）
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在名字等价下，变量ｎｅｘｔ和ｌａｓｔ有相同的类型，因为它们有同样的类型表达式。变量ｐ，ｑ和

ｒ也有同样的类型，但是ｐ和ｎｅｘｔ类型不相同，因为它们的类型表达式不同。在结构等价

下，所有这５个变量都有同样的类型，因为ｌｉｎｋ是类型表达式ｐｏｉｎｔｅｒ（ｃｅｌｌ）的名字。

在不同语言中，标识符和类型通过声明联系的规则是不同的，在解释这些规则时，结构

等价和名字等价是两个有用的概念。

例５．７　Ｐａｓｃａｌ的许多实现用隐含的类型名和每个声明的标识符联系起来，每当变量声

明中出现没有名字的类型表达式，那么就为它建立一个隐含的新类型名。于是，（５．１）的类

型声明为ｐ，ｑ和ｒ的类型表达式建立两个隐含的类型名。也就是，把这个声明看成是

　　ｔｙｐｅｌｉｎｋ＝ ↑ｃｅｌｌ；

ｎｐ＝ ↑ｃｅｌｌ；

ｎｑｒ＝ ↑ｃｅｌｌ；

ｖａｒｎｅｘｔ：ｌｉｎｋ；

ｌａｓｔ：ｌｉｎｋ；

ｐ：ｎｐ；

ｑ：ｎｑｒ；

ｒ：ｎｑｒ；

这里引入了新的类型名ｎｐ和ｎｑｒ。在名字等价下，因为ｎｅｘｔ和ｌａｓｔ用同样的类型名声明，因

而它们有等价的类型。同样，ｑ和ｒ也看成有等价的类型，因为它们有同样的隐含类型名。

但是ｐ，ｑ和ｎｅｘｔ的类型不是等价的，因为它们都有不同的类型名。 �

５．５．３　记录类型

在介绍递归类型前，我们先介绍记录类型。

记录类型从某种意义上来说是它各域类型的积，记录和积之间的主要区别是记录的域

被命名。把记录构造器ｒｅｃｏｒｄ作用于域名和其类型的二元组序列，就形成记录类型表达式，

由此我们可以写出与记录有关的定型规则如下：

（ＴｙｐｅＲｅｃｏｒｄ）（ｌｉ是有区别的）

　　Γ? Ｔ１，．．．，Γ? Ｔｎ] Γ? ｒｅｃｏｒｄ（ｌ１：Ｔ１，．．．，ｌｎ：Ｔｎ）

（ＶａｌＲｅｃｏｒｄ）（ｌｉ是有区别的）

　　Γ? Ｍ１：Ｔ１，．．．，Γ? Ｍｎ：Ｔｎ]

　　　　　　　Γ? ｒｅｃｏｒｄ（ｌ１＝ Ｍ１，．．．，ｌｎ＝ Ｍｎ）：ｒｅｃｏｒｄ（ｌ１：Ｔ１，．．．，ｌｎ：Ｔｎ）

（ＶａｌＲｅｃｏｒｄＳｅｌｅｃｔ）

　　Γ? Ｍ：ｒｅｃｏｒｄ（ｌ１：Ｔ１，．．．，ｌｎ：Ｔｎ）] Γ? Ｍ．ｌｊ：Ｔｊ　（ｊ∈１．．ｎ）

根据这些定型规则写一个翻译方案，以完成记录类型和记录域访问的类型检查是很容
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易的。

例如，Ｐａｓｃａｌ的程序片段

　　ｔｙｐｅｒｏｗ＝ｒｅｃｏｒｄ

ａｄｄｒｅｓｓ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｌｅｘｅｍｅ：ａｒｒａｙ［１．．１５］ｏｆｃｈａｒ

ｅｎｄ；

声明类型名ｒｏｗ代表类型表达式

　　ｒｅｃｏｒｄ（ａｄｄｒｅｓｓ：ｉｎｔｅｇｅｒ，ｌｅｘｅｍｅ：ａｒｒａｙ［１５］ｏｆｃｈａｒ）

５．５．４　类型表示中的环

链表和树这样的基本数据结构经常是递归定义的，例如，链表可能是空或者由一个表元

和一个链表指针组成。这样的数据结构通常用记录实现，这种记录含指向同类型的记录的

指针。在定义这样的记录类型时，类型名起着重要的作用。

考虑链表的每个表元含整型信息和指向下一个表元的指针的情况。链和表元的类型用

Ｐａｓｃａｌ声明如下：

　　ｔｙｐｅｌｉｎｋ＝ ↑ｃｅｌｌ；

ｃｅｌｌ＝ｒｅｃｏｒｄ

ｉｎｆｏ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｎｅｘｔ：ｌｉｎｋ

ｅｎｄ；

类型名ｌｉｎｋ根据ｃｅｌｌ定义，ｃｅｌｌ根据ｌｉｎｋ定义，所以它们是递归定义的。

用ｐｏｉｎｔｅｒ（ｃｅｌｌ）替换ｌｉｎｋ，得到ｃｅｌｌ的类型表达式如图５．１３（ａ）所示。如果愿意在类型图

中引入环，递归定义的类型名可以替换掉，即用图５．１３（ｂ）的环的话，可以删除该类型图中

ｒｅｃｏｒｄ结点以下出现的ｃｅｌｌ。

图５．１３　递归定义的类型名
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例５．８　Ｃ语言对除记录（结构）以外的所有类型使用结构等价，而记录类型用的是名字

等价，以避免类型图中的环，因为环的出现会使结构等价的判断大大复杂。用Ｃ，ｃｅｌｌ的声明

可以是

　　ｓｔｒｕｃｔｃｅｌｌ｛

ｉｎｔｉｎｆｏ；

ｓｔｒｕｃｔｃｅｌｌ＊ｎｅｘｔ；

｝

Ｃ用关键字ｓｔｒｕｃｔ而不是ｒｅｃｏｒｄ，并且名字ｃｅｌｌ成为该记录类型的一部分。在效果上，Ｃ使用

的是图５．１３（ａ）的无环表示。

当碰到记录构造器时，结构等价的测试停止，被比较的类型或者由于它们有同样的命名

记录类型而等价，或者它们不等价。 �

５．６　函数和算符的重载

和多态性容易混淆的一个概念是符号（包括函数名）的重载，尤其是有些没有多态性的

语言，把类似于本书重载的概念定义为多态，更使得大家难以区分。重载（ｏｖｅｒｌｏａｄ）符号是

指该符号有多个含义，但在该符号的每个引用点，其含义可以依赖上下文来确定到惟一。在

数学中，加法算符＋是重载的，因为当Ａ和Ｂ是整数、实数、复数或矩阵时，Ａ＋Ｂ中的＋有

不同的含义。在Ａｄａ语言中，括号（）是重载的，表达式Ａ（Ｉ）可能是数组 Ａ的第Ｉ个元素的

引用，也可能是用变元Ｉ调用函数Ａ。多态的符号只有一个含义，但是它允许参数类型在一

定的范围内变化。

在重载符号的引用点，若其含义能确定到惟一就叫做重载的消除。例如，如果＋可以表

示整数加或实数加，那么在ｘ＋（ｉ＋ｊ）中，＋的两个出现可以表示不同形式的加，它取决于

ｘ，ｉ和ｊ的类型。重载的消除有时也称做算符的辨别，因为它确定运算符号指称哪个运算。

在大多数语言中，算术算符是重载的。不过，它们的重载可以由仅看它们变元的类型而

消除。它们惟一含义的确定类似于图５．３中 Ｅ→Ｅ１ｏｐＥ２的语义规则，即 Ｅ的类型可以由

看Ｅ１和 Ｅ２ 的类型来确定。

注意，重载的函数和符号的引入使得程序员可以用一个名字或符号表示多个不同类型

的函数或运算，它也不像引入类型构造器或类型变量那样能丰富我们所能表达的类型。

５．６．１　子表达式的可能类型集合

并不总是只看函数的变元就可以消除重载。如下例所示，单看一个子表达式本身，它有
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一个可能类型的集合，而不只是一个类型。在Ａｄａ中，上下文必须提供足够的信息来缩小这

个集合到惟一类型。

例５．９　在Ａｄａ中，算符＊的一个标准（即内部定义）解释是一对整数到一个整数的函

数。加入下面这样的声明：

　　ｆｕｎｃｔｉｏｎ��＊��（ｉ，ｊ：ｉｎｔｅｇｅｒ）ｒｅｔｕｒｎｃｏｍｐｌｅｘ；

　　ｆｕｎｃｔｉｏｎ��＊��（ｘ，ｙ：ｃｏｍｐｌｅｘ）ｒｅｔｕｒｎｃｏｍｐｌｅｘ；

会使得＊重载。在上述声明后，＊可能的类型包括：

　　ｉｎｔｅｇｅｒ×ｉｎｔｅｇｅｒ→ｉｎｔｅｇｅｒ

　　ｉｎｔｅｇｅｒ×ｉｎｔｅｇｅｒ→ｃｏｍｐｌｅｘ

　　ｃｏｍｐｌｅｘ× ｃｏｍｐｌｅｘ→ｃｏｍｐｌｅｘ

如果２，３和５可能的类型仅是整型，在上述声明的环境下，子表达式３＊５是整型或复

型，到底是哪一个则取决于它的上下文。如果完整的表达式是２＊（３＊５），那么３＊５必须是

整型，因为＊的两个变元要么都是整型，要么都得复型。相反，如果表达式是（３＊５）＊ｚ并

且ｚ是复型，那么３＊５必须是复型。 �

在５．３节，假定每个表达式有惟一的类型，所以函数作用的类型检查是：

　　Ｅ→Ｅ１（Ｅ２）　　｛Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｉｆＥ２．ｔｙｐｅ＝ｓａｎｄＥ１．ｔｙｐｅ＝ｓ→ｔｔｈｅｎｔ

ｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ｝

表５．３把这条规则自然地推广到有类型集合的情况。表５．３仅有的运算是函数作用，表达

式中其他算符的类型检查仍类似于前面的检查。重载的标识符可能有几个声明，所以假定

符号表的条目包含可能类型的集合，这个集合由ｌｏｏｋｕｐ函数返回。开始非终结符 Ｅ′产生完

整的表达式，它的作用将在下面澄清。

表５．３　确定表达式可能类型的集合

产生式 语义规则

Ｅ′→Ｅ Ｅ′．ｔｙｐｅｓ：＝ Ｅ．ｔｙｐｅｓ

Ｅ→ｉｄ Ｅ．ｔｙｐｅｓ：＝ｌｏｏｋｕｐ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ）

Ｅ→Ｅ１（Ｅ２） Ｅ．ｔｙｐｅｓ：＝｛ｔ｜Ｅ２．ｔｙｐｅｓ中存在一个ｓ，使得ｓ→ｔ属于 Ｅ１．ｔｙｐｅｓ｝

如果用自然语言叙述的话，表５．３第３行的语义规则可以这么说：如果ｓ是Ｅ２ 的一个

类型，并且 Ｅ１的一个类型能把ｓ映射到ｔ，那么ｔ是Ｅ１（Ｅ２）的一个类型。函数作用的类型

不匹配会使集合 Ｅ．ｔｙｐｅｓ为空，可以用它作为通知类型错误的条件。

例５．１０　除了解释表５．３的说明外，这个例子还暗示这种方法怎样贯彻到其他结构中。

考虑表达式３＊５，设算符＊的声明如例５．９所示的那样。即根据上下文，＊可以把一对整数
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或复数映射到整数或复数。子表达式３＊５的可能类型集合在图５．１４中，其中ｉ和ｃ分别是

ｉｎｔｅｇｅｒ和ｃｏｍｐｌｅｘ的缩写。 �

图５．１４　表达式３＊５可能的类型集合

５．６．２　缩小可能类型的集合

Ａｄａ要求完整的表达式有惟一的类型。根据上下文确定的表达式惟一类型，我们可以

缩小每个子表达式的类型选择。如果这个过程不能使每个子表达式的类型确定到惟一，那

么宣布该表达式有类型错误。

表５．４　缩小表达式的类型集合

产生式 语义规则

Ｅ′→Ｅ Ｅ′．ｔｙｐｅｓ：＝ Ｅ．ｔｙｐｅｓ

Ｅ．ｕｎｉｑｕｅ：＝ｉｆＥ′．ｔｙｐｅｓ＝｛ｔ｝ｔｈｅｎｔｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ

Ｅ′．ｃｏｄｅ：＝ Ｅ．ｃｏｄｅ

Ｅ→ｉｄ Ｅ．ｔｙｐｅｓ：＝ｌｏｏｋｕｐ（ｉｄ．ｅｎｔｒｙ）

Ｅ．ｃｏｄｅ：＝ｇｅｎ（ｉｄ．ｌｅｘｅｍｅ�：�Ｅ．ｕｎｉｑｕｅ）

Ｅ→Ｅ１（Ｅ２） Ｅ．ｔｙｐｅｓ：＝｛ｓ′｜Ｅ２．ｔｙｐｅｓ中存在一个ｓ，使得ｓ→ｓ′属于 Ｅ１．ｔｙｐｅｓ｝

ｔ：＝ Ｅ．ｕｎｉｑｕｅ

Ｓ：＝｛ｓ｜ｓ∈Ｅ２．ｔｙｐｅｓａｎｄｓ→ｔ∈Ｅ１．ｔｙｐｅｓ｝

Ｅ２．ｕｎｉｑｕｅ：＝ｉｆＳ＝｛ｓ｝ｔｈｅｎｓｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ

Ｅ１．ｕｎｉｑｕｅ：＝ｉｆＳ＝｛ｓ｝ｔｈｅｎｓ→ｔｅｌｓｅｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ

Ｅ．ｃｏｄｅ：＝ Ｅ１．ｃｏｄｅ｜｜Ｅ２．ｃｏｄｅ｜｜ｇｅｎ（�ａｐｐｌｙ��：�Ｅ．ｕｎｉｑｕｅ）

表５．４的语法制导定义由表５．３的定义加上确定 Ｅ的继承属性ｕｎｉｑｕｅ的语义规则得

到。Ｅ的综合属性ｃｏｄｅ在下面讨论。

因为整个表达式由 Ｅ′产生，我们希望 Ｅ′．ｔｙｐｅｓ是单个类型的集合。这个类型由 Ｅ．

ｕｎｉｑｕｅ继承。基本类型ｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ仍是通知错误出现。

如果函数作用Ｅ１（Ｅ２）返回类型ｔ，那么可以找到类型ｓ，它对变元 Ｅ２ 是可行的，同时，ｓ

→ｔ对该函数是可行的。表５．４中语义规则的集合Ｓ用来检查具有这个性质的惟一类型ｓ。

表５．４的语法制导定义可以通过对表达式语法树的两次深度优先遍历来实现。在第一
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次遍历时，属性ｔｙｐｅｓ被自下而上综合。第二次扫描时，属性ｕｎｉｑｕｅ被自上而下传播，当从结

点返回时，ｃｏｄｅ属性可以综合。ｃｏｄｅ属性是生成的中间代码，这里用的是后缀表示。在中

间表示中，每个标识符和ａｐｐｌｙ算符的实例都有一个类型。

习　题　５

５．１　下面的Ｐａｓｃａｌ语言程序能否通过编译，若能，该程序的运行结果是什么？

ｐｒｏｇｒａｍｔｒｉｃｋ（ｏｕｔｐｕｔ）；

ｃｏｎｓｔｊ＝１０；

ｐｒｏｃｅｄｕｒｅａｂｃ；

ｃｏｎｓｔｉ＝ｊ；

ｊ＝１００；

ｂｅｇｉｎ

ｗｒｉｔｅｌｎ（ｉ）

ｅｎｄ；

ｂｅｇｉｎ

ａｂｃ

ｅｎｄ．

５．２　下面的Ｐａｓｃａｌ程序在某些环境中运行时，报告访问错，为什么？

ｐｒｏｇｒａｍｓｔｒａｎｇｅ（ｏｕｔｐｕｔ）；

ｖａｒｐ：↑ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｂｅｇｉｎ

ｐ：＝ｎｉｌ；

ｉｆ（ｐ＜＞ｎｉｌ）ａｎｄ（ｐ↑ ＝１０）

ｔｈｅｎｗｒｉｔｅｌｎ（１０）

ｅｌｓｅｗｒｉｔｅｌｎ（�ｎｏｔｈｉｎｇ�）

ｅｎｄ．

５．３　下面是一个Ｃ语言程序，虽然ｍａｉｎ函数中两次调用函数ｇｃｄ的参数个数都不对，但是该程序能

够通过编译和连接装配而形成一个目标程序。试问为什么Ｃ编译器和连接装配器没能发现这样的错误？

ｌｏｎｇｇｃｄ（ｐ，ｑ）

ｌｏｎｇｐ，ｑ；

｛　

ｉｆ（ｐ％ｑ＝＝０）

ｒｅｔｕｒｎｑ；
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ｅｌｓｅ

ｒｅｔｕｒｎｇｃｄ（ｑ，ｐ％ｑ）；

｝

ｍａｉｎ（）

｛　

ｐｒｉｎｔｆ（��％ｌｄ，％ｌｄ＼ｎ��，ｇｃｄ（５），ｇｃｄ（５，１０，２０））；

｝

５．４　为下列类型写类型表达式：

（ａ）指向实数的指针数组，数组的下标从１到１００。

（ｂ）两维数组（即数组的数组），它的行下标从１到１０，列下标从１到２０。

（ｃ）函数，它的定义域是从整数到整数指针的函数，它的值域是由一个整数和一个字符组成的记录。

５．５　假如有下列Ｃ的声明

ｔｙｐｅｄｅｆｓｔｒｕｃｔ｛

ｉｎｔａ，ｂ；

｝ＣＥＬＬ，＊ＰＣＥＬＬ；

ＣＥＬＬｆｏｏ［１００］；

ＰＣＥＬＬｂａｒ（ｘ，ｙ）ｉｎｔｘ；ＣＥＬＬｙ；｛．．．｝

为类型ｆｏｏ和ｂａｒ写类型表达式。

５．６　下列文法定义字面常量表的表。符号的解释和图５．２文法的那些相同，增加了类型ｌｉｓｔ，它表示

类型 Ｔ的元素表。

Ｐ→Ｄ；Ｅ

Ｄ→Ｄ；Ｄ｜ｉｄ：Ｔ

Ｔ→ｌｉｓｔｏｆＴ｜ｃｈａｒ｜ｉｎｔｅｇｅｒ

Ｅ→（Ｌ）｜ｌｉｔｅｒａｌ｜ｎｕｍ｜ｉｄ

Ｌ→Ｅ，Ｌ｜Ｅ

写一个类似５．３节中的翻译方案，以确定表达式（Ｅ）和表（Ｌ）的类型。

５．７　把产生式

Ｅ→ｎｉｌ

加入习题５．６的文法。含义是表达式可以是空表。修改习题５．６的答案，把ｎｉｌ看成空表，其元素可以是任

何类型。

５．８　修改５．３节的翻译方案，发现错误时打印描述信息，并继续检查，好像所期望的类型已经看见。

５．９　修改５．３．３节的翻译方案，使之能处理：

（ａ）有值语句。赋值语句的值是赋值号右边的表达式的值，条件语句或当语句的值是语句体的值，语

句表的值是表中最后一个语句的值。

（ｂ）布尔表达式。加上逻辑算符ａｎｄ，ｏｒ及ｎｏｔ和关系算符的产生式。然后给出适当的翻译规则，它
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们检查这些表达式的类型。

５．１０　推广在５．３节给出的一元函数类型检查，使之能处理ｎ元函数。

５．１１　Ｃ语言是一种类型语言，但它不是强类型化语言，因为运行前的类型检查不能保证所接受的程

序没有不会被捕获的错误。例如，编译时的类型检查一般不能保证运行时没有数组越界。请你再举一个

例子说明Ｃ语言不是强类型化语言。

５．１２　拓展５．３．３节的类型检查，使之能包含记录。有关记录部分的类型表达式和表达式的语法如

下：

Ｔ→ｒｅｃｏｒｄｆｉｅｌｄｓｅｎｄ

ｆｉｅｌｄｓ→ｆｉｅｌｄｓ；ｆｉｅｌｄ｜ｆｉｅｌｄ

ｆｉｅｌｄ→ｉｄ：Ｔ

Ｅ→Ｅ．ｉｄ

５．１３　在文件ｓｔｄｌｉｂ．ｈ中，关于ｑｓｏｒｔ的外部声明如下：

ｅｘｔｅｒｎｖｏｉｄｑｓｏｒｔ（ｖｏｉｄ＊，ｓｉｚｅｔ，ｓｉｚｅｔ，ｉｎｔ（＊）（ｃｏｎｓｔｖｏｉｄ＊，ｃｏｎｓｔｖｏｉｄ＊））；

下面Ｃ程序所在的文件名是ｔｙｐｅ．ｃ，用ＳＰＡＲＣ／ＳｏｌａｒｉｓＣ编译器编译时，错误信息如下：

ｔｙｐｅ．ｃ：２４：ｗａｒｎｉｎｇ：ｐａｓｓｉｎｇａｒｇｕｍｅｎｔ４ｏｆ�ｑｓｏｒｔ�ｆｒｏｍｉｎｃｏｍｐａｔｉｂｌｅｐｏｉｎｔｅｒｔｙｐｅ

请对该程序略作修改，使得该警告错误能消失，并且不改变程序的结果。

注：程序中关于变量ａｓｔＨｙｐｏ和ｎ的赋值以及其他部分被略去。ＳＰＡＲＣ／ＳｏｌａｒｉｓＣ比ＡＮＳＩＣ的静态检查

要严格一些。

＃ｉｎｃｌｕｄｅ＜ｓｔｄｌｉｂ．ｈ＞

ｔｙｐｅｄｅｆｓｔｒｕｃｔ｛

ｉｎｔ　　　Ａｖｅ；

ｄｏｕｂｌｅ Ｐｒｏｂ；

｝ＨＹＰＯ；

ＨＹＰＯ　＊ａｓｔＨｙｐｏ；

ｉｎｔ ｎ；

ｉｎｔＨｙｐｏＣｏｍｐａｒｅ（ＨＹＰＯ＊ｓｔＨｙｐｏ１，ＨＹＰＯ＊ｓｔＨｙｐｏ２）

｛　

ｉｆ（ｓｔＨｙｐｏ１－＞Ｐｒｏｂ＞ｓｔＨｙｐｏ２－＞Ｐｒｏｂ）｛

ｒｅｔｕｒｎ（－１）；

｝ｅｌｓｅｉｆ（ｓｔＨｙｐｏ１－＞Ｐｒｏｂ＜ｓｔＨｙｐｏ２－＞Ｐｒｏｂ）｛

ｒｅｔｕｒｎ（１）；

｝ｅｌｓｅ｛

ｒｅｔｕｒｎ（０）；
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｝

｝／＊ｅｎｄｏｆｆｕｎｃｔｉｏｎＨｙｐｏＣｏｍｐａｒｅ＊／

ｍａｉｎ（）

｛　

ｑｓｏｒｔ（ａｓｔＨｙｐｏ，ｎ，ｓｉｚｅｏｆ（ＨＹＰＯ），ＨｙｐｏＣｏｍｐａｒｅ）；

｝

５．１４　使用类型变量表示下列函数的类型：

（ａ）函数ｒｅｆ，它取任意类型的对象作为变元，返回这个对象的指针。

（ｂ）函数ａｒｒａｙｄｅｒｅｆ，它以一个数组为变元，数组的下标是整型，数组的元素是某类型的指针，返回一个

数组，它的元素是变元数组的元素所指向的对象。

５．１５找出下列表达式的最一般的合一代换：

（ａ）（ｐｏｉｎｔｅｒ（α））×（β→γ）

（ｂ）β×（γ→δ）

如果（ｂ）的δ是α呢？

５．１６　对下面的每对表达式，找出最一般的合一代换：

（ａ）α１→（α２→α１）

（ｂ）ａｒｒａｙ（β１）→（ｐｏｉｎｔｅｒ（β１）→β２）

（ｃ）γ１→γ２

（ｄ）δ１→（δ１→δ２）

５．１７　效仿例５．５，推导下面ｍａｐ的多态类型：

ｍａｐ：P α．P β．（（α→β）×ｌｉｓｔ（α））→ｌｉｓｔ（β）

ｍａｐ的ＭＬ定义是

ｆｕｎｍａｐ（ｆ，ｌ）＝

ｉｆｎｕｌｌ（ｌ）ｔｈｅｎｎｉｌ

ｅｌｓｅｃｏｎｓ（ｆ（ｈｄ（ｌ）），ｍａｐ（ｆ，ｔｌ（ｌ）））；

在这个函数体中，内部定义的标识符的类型是：

ｎｕｌｌ：P α．ｌｉｓｔ（α）→ｂｏｏｌｅａｎ；

ｎｉｌ：P α．ｌｉｓｔ（α）；

ｃｏｎｓ：P α．（α×ｌｉｓｔ（α））→ｌｉｓｔ（α）；

ｈｄ：P α．ｌｉｓｔ（α）→α；

ｔｌ：P αｌｉｓｔ（α）→ｌｉｓｔ（α）；

５．１８　假定类型名ｌｉｎｋ和ｃｅｌｌ如５．５节那样定义，下面的表达式中，哪些结构等价？哪些名字等价？

（ａ）ｌｉｎｋ

（ｂ）ｐｏｉｎｔｅｒ（ｃｅｌｌ）

（ｃ）ｐｏｉｎｔｅｒ（ｌｉｎｋ）
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（ｄ）ｐｏｉｎｔｅｒ（ｒｅｃｏｒｄ（（ｉｎｆｏ：ｉｎｔｅｇｅｒ）×（ｎｅｘｔ：ｐｏｉｎｔｅｒ（ｃｅｌｌ））））

５．１９　推广表５．４的算法，使表达式有类型构造器ａｒｒａｙ和ｐｏｉｎｔｅｒ。

５．２０　使用例５．９的规则，确定下列哪些表达式有惟一类型（假定ｚ是复数）：

（ａ）１＊２＊３

（ｂ）１＊（ｚ＊２）

（ｃ）（１＊ｚ）＊ｚ

５．２１　在Ｃ语言的教材上，称＆为地址运算符，＆ａ为变量ａ的地址。但是教材上没有说明表达式＆ａ

的类型是什么。另外，教材上说，数组名代表数组的首地址，但是也没有说明这个值的类型。它们所带来

的一个问题是，如果ａ是一个数组名，那么表达式ａ和＆ａ的值都是数组ａ的首地址，但是它们的使用是有

区别的，初学时很难掌握。

下面给出４个Ｃ文件，请根据编译报错信息和程序运行结果，判断出表达式ａ和＆ａ的类型。若能明白

它们的类型，那么它们的区别就清楚了，从而可以正确使用它们。

（１）文件１：

ｔｙｐｅｄｅｆｉｎｔＡ［１０］［２０］；

Ａａ；

Ａ＊ｆｕｎ（）

｛　

ｒｅｔｕｒｎ（ａ）；

｝

该函数在Ｌｉｎｕｘ上用ｇｃｃ编译时，报告的类型错误如下：

第６行：ｗａｒｎｉｎｇ：ｒｅｔｕｒｎｆｒｏｍｉｎｃｏｍｐａｔｉｂｌｅｐｏｉｎｔｅｒｔｙｐｅ

（２）文件２：

ｔｙｐｅｄｅｆｉｎｔＡ［１０］［２０］；

Ａａ；

Ａ＊ｆｕｎ（）

｛　

ｒｅｔｕｒｎ（＆ａ）；

｝

该函数在Ｌｉｎｕｘ上用ｇｃｃ编译时，没有类型方面的错误。

（３）文件３：

ｔｙｐｅｄｅｆｉｎｔＡ［１０］［２０］；

ｔｙｐｅｄｅｆｉｎｔＢ［２０］；

Ａａ；
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Ｂ＊ｆｕｎ（）

｛　

ｒｅｔｕｒｎ（ａ）；

｝

该函数在Ｌｉｎｕｘ上用ｇｃｃ编译时，没有类型方面的错误。

（４）文件４：

ｔｙｐｅｄｅｆｉｎｔＡ［１０］［２０］；

Ａａ；

ｆｕｎ（）

｛　

ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ，％ｄ，％ｄ＼ｎ��，ａ，ａ＋１，＆ａ＋１）；

｝

ｍａｉｎ（）

｛　

ｆｕｎ（）；

｝

该程序的运行结果是：

１３４５１８１１２，１３４５１８１９２，１３４５１８９１２
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第６章　运行时存储空间的组织和管理

在这一章，把过程和函数这样的程序单元统称为过程，运行时过程的一次执行称为过程

的一次活动，过程的每次调用引起它的一个活动。过程的活动需要可执行代码和存放所需

信息的存储空间，后者通常用一块连续的存储区来管理，称为活动记录。在考虑代码生成之

前，需要把静态的程序正文和运行时的活动联系起来，考察名字和数据对象之间的关系。我

们在本章不仅要讨论一个活动记录中的数据安排，还要讨论一个程序执行过程中所有活动

记录的组织方式。

由于过程可以递归，在程序运行中某一时刻，可能有多个活跃着的活动与一个过程对

应，因此递归过程中的一个变量可以表示目标机器上不同的数据对象，虽然某一时刻只有一

个这样的对象是可访问的。这是一个影响存储分配策略的重要语言特征。影响存储分配策

略的语言特征有如下一些：

（１）过程能否递归；

（２）当控制从过程的活动返回时，局部变量的值是否要保留；

（３）过程能否访问非局部变量；

（４）过程调用的参数传递方式；

（５）过程能否作为参数被传递；

（６）过程能否作为结果值传递；

（７）存储块能否在程序控制下动态地分配；

（８）存储块是否必须显式地释放。

语言编译器组织运行时的存储空间和把名字绑定到数据单元的方式，在很大程度上取

决于对上述问题的回答，这也是本章的讨论中要重点解决的问题。

６．１　局部存储分配策略

本节讨论一个过程活动所需信息的存储分配，我们先回顾和这个存储分配有关的语言

概念，然后介绍活动记录中的数据安排，最后介绍对过程中并列的程序块实行重叠分配的办

法。



６．１．１　过程

过程定义是一个声明，它的最简单形式是将一个名

字和一个语句联系起来。该名字是过程名，而这个

语句是过程体。在大多数语言中，返回值的过程叫

做函数，完整的程序也可以看作一个过程。

当过程名出现在调用语句中时，我们就说这个

过程在该点被调用。过程调用就是执行被调用过程

的过程体。过程调用也可以出现在表达式中，这时

也叫做函数调用。

出现在过程定义中的某些名字是特殊的，它们

被称为该过程的形式参数（或形参）（Ｃ语言称它们

为形式变元，ＦＯＲＴＲＡＮ语言称它们为哑变元）。称

为实在参数（或实参）的变元传递给被调用过程，它

们取代过程体中的形式参数。建立实参和形参对应

的方法在６．４节讨论。图６．１是一个完整的Ｐａｓｃａｌ

程序，除了主过程外，它还有３个过程嵌在主过程中。

过程体的每次执行叫做该过程的一个活动。过

程ｐ的一个活动的生存期是从过程体开始执行到执

行结束的时间，包括消耗在执行被ｐ调用的过程所

需的时间，以及再由这样的过程调用过程所花的时

间等等。一般而言，术语“生存期”涉及程序执行期

间的连续的步序列。

６．１．２　名字的作用域和绑定

语言中的声明是把信息联系到名字的一种语法

结构。名字的声明可以是显式的，例如Ｐａｓｃａｌ的程

序段：

　　ｖａｒｉ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

声明也可以是隐式的，例如ＦＯＲＴＲＡＮ程序中，若无其

他声明的话，以字母Ｉ开始的变量名代表整型变量。

　ｐｒｏｇｒａｍｓｏｒｔ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；
ｖａｒａ：ａｒｒａｙ［０．．１０］ｏｆｉｎｔｅｇｅｒ；

ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｒｅａｄａｒｒａｙ；

ｖａｒｉ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｂｅｇｉｎ

ｆｏｒｉ：＝１ｔｏ９ｔｏｒｅａｄ（ａ［ｉ］）

ｅｎｄ；

ｆｕｎｃｔｉｏｎｐａｒｔｉｔｉｏｎ（ｙ，ｚ：ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｖａｒｉ，ｊ，ｘ，ｙ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｂｅｇｉｎ

　　．．．

ｅｎｄ；

ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｑｕｉｃｋｓｏｒｔ（ｍ，ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ）；

ｖａｒｉ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｂｅｇｉｎ

ｉｆ（ｎ＞ ｍ）ｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

ｉ：＝ｐａｒｔｉｔｉｏｎ（ｍ，ｎ）；

ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ（ｍ，ｉ－１）；

ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ（ｉ＋１，ｎ）；

ｅｎｄ

ｅｎｄ；

ｂｅｇｉｎ

ａ［０］：＝ －９９９９；

ａ［１０］：＝９９９９；

ｒｅａｄａｒｒａｙ；

ｑｕｉＣｋｓｏｒｔ（１，９）

ｅｎｄ．

图６．１　读入整数并排序的Ｐａｓｃａｌ程序
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　　在程序的不同部分可能有同一名字的互相独立的声明，语言的作用域规则规定了该名

字的哪个声明应用到程序正文中该名字的出现。图６．１的Ｐａｓｃａｌ程序中，ｉ在３个过程中都

有声明，但它们的使用互相独立。

一个声明起作用的程序部分称为该声明的作用域。过程中出现的名字，如果是在该过

程的一个声明的作用域内，那么这个出现称为局部于该过程的；否则叫做非局部的。局部和

非局部的区分也适用于其他任何可包含声明的语法结构。作用域是名字声明的一个性质。

为简单起见，用简称“名字ｘ的作用域”来代替“用于名字ｘ的这个出现的ｘ声明的作用域”。

即使一个名字在程序中只声明一次，该名字在程序运行时也可能代表不同的数据对象。

非正式的术语“数据对象”指的是保存值的存储单元。

在程序设计语言的语义中，由于上面所讲的原因，通常用环境和状态来表示变量名字到

图６．２　从名字到值的两步映射

值的映射。术语环境表示将名字映射到存储单元的函

数，术语状态表示将存储单元映射到它所保存的值的

函数，如图６．２所示。我们也可以说，环境把名字映

射到左值，而状态把左值映射到右值。状态和环境是

有区别的，赋值改变状态，但不改变环境。

如果环境将名字ｘ映射到存储单元ｓ，我们就说ｘ被绑定（ｂｉｎｄｉｎｇ）到ｓ。术语“存储单

元”是象征性的，因为如果ｘ不是基本类型的话，那么ｘ的存储单元ｓ可能是一组存储字。

在学习本章时，读者应注意区别一些静态的概念和它们的动态对应物，表６．１中已经列

出一些。尤其要注意，在某一时刻，递归过程可以有不止一个活动活跃着，递归过程的局部

变量名字在该过程的不同活动中绑定到不同的存储单元。

表６．１　静态概念和动态概念的对应

静态概念 动态对应

过程的定义 过程的活动

名字的声明 名字的绑定

声明的作用域 绑定的生存期

６．１．３　活动记录

过程的一次执行所需要的信息用一块连续的存储区来管理，这块存储区叫做活动记录

或帧（ｆｒａｍｅ），它由图６．３的各个域组成。不同的语言，同一语言的不同编译器所使用的域可

能是不同的，这些域在活动记录中的排放次序也可能是不同的，另外，寄存器往往可以取代

它们中的一个或多个域。
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　图６．３　一般的活动

记录

活动记录的各个域的用途如下（从临时数据域开始）：

（１）临时数据域。如计算表达式出现的中间结果，若寄存器不

足以存放所有这些中间结果时，可以把它们存放在临时数据域中。

（２）局部数据域。保存局部于过程执行的数据，这个域的布局

在下面讨论。

（３）机器状态域。保存刚好在过程调用前的机器状态信息，包

括程序计数器的值和控制从这个过程返回时必须恢复的机器寄存器

的值。

（４）访问链。Ｐａｓｃａｌ语言需要用访问链来访问非局部数据，我们

在６．３节介绍。像ＦＯＲＴＲＡＮ和Ｃ这样的语言不需要访问链，因为全局数据保存在固定的地

方。访问链也称为静态链。

（５）控制链。用来指向调用者的活动记录。控制链也称为动态链。

（６）参数域。用于存放调用过程提供的实在参数。为提高效率，实际上常常用寄存器

传递参数。

（７）返回值域。用于存放被调用过程返回给调用过程的值。为提高效率，这个值也常

常用寄存器返回。

每个域的长度都可以在过程调用时确定。事实上，几乎所有域的长度都可以在编译时

确定。一个例外是，如果过程中有大小在过程激活时才能确定的局部数组时，那么只有运行

到调用这个过程时才能确定局部数据域的大小，我们在６．２节讨论活动记录中可变长数据

的分配方法。

活动记录其实并没有包含过程一次执行所需的全部信息，比方说非局部数据就不在活

动记录中，６．２节和６．３节中有介绍访问非局部数据的方法。另外，过程运行时生成的动态

变量也不在活动记录中，对它们通常采用堆式分配。

６．１．４　局部数据的安排

假定运行时存储空间是连续字节区域，其中字节是可编址内存的最小单位。一个字节

为８位，几个字节形成一个机器字。多字节对象存于连续的字节中，并以第一个字节的地址

作为该对象的地址。

变量所需的存储空间可以由它的类型确定。一个基本数据对象，如字符、整数或实数，

可以用几个连续字节保存。对于数组，在分配给它的存储区内，数组元素依次存放，以便于

计算下标变量的地址。对于记录，在分配给它的存储区内，它的域通常按类型声明时出现的

次序存放。

在编译时，一个过程所声明的局部变量，按这些变量声明时出现的次序，在局部数据域
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中依次分配空间。这些局部数据的地址可以用相对于某个位置的相对地址来表示，例如相

对于活动记录的开始点，或者相对于活动记录中部的某个特定单元。相对地址（或者叫偏

移）就是指数据对象和这个位置的地址差，活动记录中其他域的访问也可以用相对于这个位

置的相对地址来处理。

数据对象的存储安排还受目标机器寻址限制的影响。例如，整数加的指令可能要求整

数对齐（ａｌｉｇｎｍｅｎｔ），即放在内存中满足一定条件的某个位置，例如被４整除的地址。例如１０

个字符的数组只需要１０个字节，假如下面紧接着安排一个整数的话，编译器很可能跳过２

个字节后再进行分配，以保证该整数的地址是４的倍数。由于考虑对齐而引起的无用空间叫

做衬垫空白区。如果空间很宝贵，编译器可能紧凑安排数据，使得没有任何衬垫空白区出现，

但是运行时可能要执行一些额外的指令来取出这些紧凑的数据，然后才能对它们进行操作。

６．１．５　程序块

程序块（ｂｌｏｃｋ，又翻译成分程序）是本身含有局部变量声明的语句，程序块的概念起源于

Ａｌｇｏｌ语言，Ｃ语言的程序块的语法是

　　｛声明 语句｝

程序块的一个特点是它的嵌套结构，分界符标记程序块的开始和结束，Ｃ语言用括号

“｛”和“｝”作为分界符，而Ａｌｇｏｌ语言的传统是用ｂｅｇｉｎ和ｅｎｄ做分界符。分界符保证程序块

不是相互独立就是一个嵌在另一个里面，即不可能出现程序块 Ｂ１ 先于 Ｂ２ 开始，又先于Ｂ２

结束的情况。这种嵌套性有时又称作程序块结构。

程序块结构的声明作用域由下面的最接近的嵌套规则给出：

（１）程序块 Ｂ中声明的作用域包括Ｂ。

（２）如果名字ｘ没有在 Ｂ中声明，那么 Ｂ中ｘ的出现是在外围程序块 Ｂ′的ｘ声明的作

用域中，且满足

（ａ）Ｂ′有ｘ的声明；

（ｂ）Ｂ′比其他任何含ｘ声明的程序块更接近被嵌套的 Ｂ。

图６．４的程序中，每个声明给被声明变量置的初值是它所在的程序块的编号。这些声

明的作用域见表６．２，Ｂ０中ｂ的声明的作用域是 Ｂ０－Ｂ１，即不包括 Ｂ１，因为 Ｂ１ 中也有ｂ的

声明，这样的间隙在声明的作用域中称为洞。

最接近的嵌套作用域规则反映在图６．４程序的输出中。控制流从正文中上邻程序块的

点进入程序块，离开程序块时到达正文中它的下邻点。打印语句按照 Ｂ２，Ｂ３，Ｂ１ 和 Ｂ０的次

序执行，即控制离开这些程序块的次序。在这些程序块中，ａ和ｂ的值分别为：

　　２　　１

０　　３
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０　　１

０　　０

　　　　　　　　ｍａｉｎ（）
｛／＊ｂｅｇｉｎｏｆＢ０＊／

ｉｎｔａ＝０；

ｉｎｔｂ＝０；

｛／＊ｂｅｇｉｎｏｆＢ１＊／

ｉｎｔｂ＝１；

｛／＊ｂｅｇｉｎｏｆＢ２＊／

ｉｎｔａ＝２；

ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ％ｄ＼ｎ��，ａ，ｂ）；

｝／＊ｅｎｄｏｆＢ２＊／

｛／＊ｂｅｇｉｎｏｆＢ３＊／

ｉｎｔｂ＝３；

ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ％ｄ＼ｎ��，ａ，ｂ）；

｝／＊ｅｎｄｏｆＢ３＊／

ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ％ｄ＼ｎ��，ａ，ｂ）；

｝／＊ｅｎｄｏｆＢ１＊／

ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ％ｄ＼ｎ��，ａ，ｂ）；

｝／＊ｅｎｄｏｆＢ０＊／

图６．４　Ｃ程序的程序块

表６．２　图６．４中各声明的作用域

声　　明 作　用　域

ｉｎｔａ＝０； Ｂ０－Ｂ２

ｉｎｔｂ＝０； Ｂ０－Ｂ１

ｉｎｔｂ＝１； Ｂ１－Ｂ３

ｉｎｔａ＝２； Ｂ２

ｉｎｔｂ＝３； Ｂ３

　图６．５　图６．４的程序所

声明的变量的存储单元

　　如果在过程中有程序块，那么编译器在存储分配时要为程序块的变量声明留出所需的

存储空间。对于图６．４的程序，可以按图６．５所示来分配存储空间，局部变量ａ和ｂ的下标

用来标识它们的声明所在的程序块。注意，ａ２ 和ｂ３ 可以重叠分配存储单元，因为它们所在

的程序块不会同时活跃。
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有一点需要注意，在确定所需存储空间时，假设程序运行时会走遍所有的控制路径，即

为条件语句的ｔｈｅｎ和ｅｌｓｅ部分都会执行，循环语句的循环体也会执行。这样，虽然过程中有

程序块，仍然能静态地确定活动记录中局部数据域的大小。

６．２　全局存储分配策略

上节介绍了单个活动记录，本节介绍程序运行时所需的各个活动记录在存储空间的分

配策略。我们介绍３种分配策略，并描述过程的目标代码怎样访问绑定到局部名字的存储

单元。这３种策略是：

（１）静态分配策略　在编译时安排所有数据对象的存储单元。

（２）栈式分配策略　按栈方式管理运行时的活动记录。

（３）堆式分配策略　在运行时根据要求从堆数据区域分配存储空间和释放存储空间。

本节所讨论的存储分配策略可用于像ＦＯＲＴＲＡＮ，Ｐａｓｃａｌ和Ｃ这样的语言。

６．２．１　运行时内存的划分

假定编译器从操作系统得到一块存储区，用于被编译程序的运行。运行时该存储区域

可以划分成若干块，用以保存：

（１）生成的目标代码；

（２）数据对象和运行时所需的其他信息。

产生的目标代码长度在编译时即可确定，并且通常在运行时不会改变。一个过程有多

个活动活跃时，这些活动共享代码段，虽然它们有不同的活动记录。这样，编译器可以把目

标代码放在静态确定的区域中，可能是内存的低地址区。

　图６．６　运行时内

存空间的划分

一些数据对象的长度在编译时是可以知道的，并且它们的生存期

是整个程序的运行时间，那么它们可以放在静态确定的数据区域中，如

图６．６所示。尽可能对数据对象进行静态分配的一个理由是，这些对象

的地址可以编译到目标代码中去，以提高运行时对这些数据对象的访

问速度。例如，ＦＯＲＴＲＡＮ语言的所有数据（乃至所有的活动记录）都可

以静态分配，因为ＦＯＲＴＲＡＮ语言不允许过程的递归调用，因此运行时

每个过程只有一个活动记录。Ｃ语言程序的外部变量和程序中出现的常

量都可以静态分配，虽然后者的生存期不一定是整个程序的运行时间。

Ｐａｓｃａｌ和Ｃ这样的语言，由于过程递归的次数一般不是静态可确定的，因此活动记录不
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可能静态分配。另一方面，由于一个过程活动终止时其活动记录不再需要，又由于过程活动

的生存期要么嵌套，要么无重叠，因此可以把当前活跃着的过程活动的活动记录组织成一个

栈，这就是图６．６中所指的栈。这种存储分配策略将在６．２．３节讨论。

运行时内存的另一个单独区域叫做堆。Ｐａｓｃａｌ和Ｃ语言都允许数据在程序控制下分配

和释放，这些数据可能比生成它们的过程活得更长，因此不能按照栈式分配的原则来安排它

们，通常把它们分配在堆区。数据放在栈上比放在堆上的开销要小一些，这是由它们对数据

的分配和释放方式决定的。

程序执行时，栈的长度和堆的长度都会改变，所以在图６．６中把它们分放在空闲区的两

端，需要时向对方增长。

在第１０章，我们还会对运行时内存空间的组织做更细一点的介绍。

６．２．２　静态分配

在静态分配中，名字在程序被编译时绑定到存储单元，不需要运行时的任何支持。因为

运行时不会改变绑定，即这种绑定的生存期是程序的整个运行时间，因此一个过程每次被激

活时，它的名字都绑定到同样的存储单元。这种性质允许变量的值在过程停止后仍然保持，

因而当控制再次进入该过程时，局部变量的值和控制上一次离开时的一样。

对于静态分配来说，每个活动记录的大小是固定的，并且通常用相对于活动记录一端的

偏移来表示数据的相对地址。编译器最后必须确定活动记录区域在目标程序中的位置，如

相对于目标代码的位置。一旦这一点确定下来，每个活动记录的位置以及活动记录中每个

名字的存储位置也就都固定了，所以编译时在目标代码中能填上所要操作的数据对象的地

址。同时，过程调用时保存信息的地址在编译时也是已知的。

静态分配给语言带来一些限制：

（１）递归过程不被允许，因为一个过程的所有活动使用同一个活动记录，也就是使用同

样的局部名字的绑定。

（２）数据对象的长度和它在内存中位置的限制，必须是在编译时可以知道的。

（３）数据结构不能动态建立，因为没有运行时的存储分配机制。

ＦＯＲＴＲＡＮ语言被设计成允许静态存储分配。ＦＯＲＴＲＡＮ程序由主程序、子程序和函数

组成，图６．７的ＦＯＲＴＲＡＮ７７程序是一个示例。按图６．６的内存组织方式，该程序的代码和

活动记录的安排见图６．８。在ｃｏｎｓｕｍｅ的活动记录中，有局部变量ｂｕｆｆｅｒ，ｎｅｘｔ和ｃ的空间。

ｐｒｏｄｕｃｅ中也有ｎｅｘｔ声明，但这不会引起问题，因为它们分别局部于这两个过程，绑定在各自的

活动记录中。
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　　　　　　　　　　　　（１）　ｐｒｏｇｒａｍｃｏｎｓｕｍｅ

（２） 　　ｃｈａｒａｃｔｅｒ＊５０ｂｕｆｆｅｒ

（３） 　　ｉｎｔｅｇｅｒｎｅｘｔ

（４） 　　ｃｈａｒａｃｔｅｒｃ，ｐｒｏｄｕｃｅ

（５） 　　ｄａｔａｎｅｘｔ／１／，ｂｕｆｆｅｒ／�　�／

（６）６ 　　　　ｃ＝ｐｒｏｄｕｃｅ（）

（７） 　　　　ｂｕｆｆｅｒ（ｎｅｘｔ：ｎｅｘｔ）＝ｃ

（８） 　　　　ｎｅｘｔ＝ｎｅｘｔ＋１

（９） 　　　　ｉｆ（ｃ．ｎｅ．�　�）ｇｏｔｏ６

（１０） 　　　　ｗｒｉｔｅ（＊，�（Ａ）�）ｂｕｆｆｅｒ

（１１） 　　　　ｅｎｄ

（１２） ｃｈａｒａｃｔｅｒｆｕｎｃｔｉｏｎｐｒｏｄｕｃｅ（）
（１３） 　　ｃｈａｒａｃｔｅｒ＊８０ｂｕｆｆｅｒ

（１４） 　　ｉｎｔｅｇｅｒｎｅｘｔ

（１５） 　　ｓａｖｅｂｕｆｆｅｒ，ｎｅｘｔ

（１６） 　　ｄａｔａｎｅｘｔ／８１／

（１７） 　　　　ｉｆ（ｎｅｘｔ．ｇｔ．８０）ｔｈｅｎ

（１８） 　　　　　　ｒｅａｄ（＊，�（Ａ）�）ｂｕｆｆｅｒ

（１９） 　　　　　　ｎｅｘｔ＝１

（２０） 　　　　ｅｎｄｉｆ

（２１） 　　　　ｐｒｏｄｕｃｅ＝ｂｕｆｆｅｒ（ｎｅｘｔ：ｎｅｘｔ）

（２２） 　　　　ｎｅｘｔ＝ｎｅｘｔ＋１
（２３） 　　　　ｅｎｄ

图６．７　一个ＦＯＲＴＲＡＮ７７程序

图６．８　一个ＦＯＲＴＲＡＮ７７程序局部变量的静态分配
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例６．１　在图６．７的程序中，过程ｐｒｏｄｕｃｅ的每次活动递交一个字符，主程序ｃｏｎｓｕｍｅ将

每次调用ｐｒｏｄｕｃｅ得到的一个字符存入缓冲区，直至遇到空格时，将已读入的字符输出。

显然，该程序的结果取决于ｐｒｏｄｕｃｅ过程每次活动开始时局部变量的值。ＦＯＲＴＲＡＮ７７

的ｓａｖｅ语句要求，过程的一个活动开始时，其局部变量的值必须与该过程上一次活动结束

时的值一样。显然，本节的静态存储分配策略自动满足了ｓａｖｅ语句的要求。这些局部变量

的初值用ｄａｔａ语句指定。在静态存储分配策略下，置初值是在装入目标程序时完成，即程

序开始运行前，ｄａｔａ语句指定的初值已被置入对应变量的存储单元。

该程序的输入是

　　ＦＯＲＴＲＡＮＰａｓｃａｌＣ

的话，则输出是

　　ＦＯＲＴＲＡＮ �

６．２．３　栈式分配

对于ＦＯＲＴＲＡＮ、Ｐａｓｃａｌ和Ｃ这样的语言，我们知道，如果ａ和ｂ是过程的活动，那么它们

的生存期或者嵌套，或者无重叠。也就是说，如果在离开 ａ之前进入ｂ，那么控制在离开 ｂ

之后才能离开ａ。这样，我们可以用树来描绘控制进入和离开活动的方式，这样的树称为活

动树。在活动树中：

（１）每个结点代表某过程的一个活动；

（２）根结点代表主程序的活动；

（３）结点ａ是结点ｂ的父结点，当且仅当控制流从ａ的活动进入ｂ的活动；

（４）结点ａ处于结点ｂ的左边，当且仅当ａ的生存期先于ｂ的生存期。

因为结点和活动一一对应，所以当控制处于某结点代表的活动中时，我们就直接说控制

在这个结点。

图６．９　图６．１程序的活动树

例６．２　图６．１程序的活动树画在图６．９中，其中过程名都用它的第一个字母表示，括

号中的数据是活动的实参。程序的控制流对应从活动树根开始的深度优先的遍历。 �
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　图６．１０　控制栈包含实线

上的结点

例６．３　图６．１０给出了控制进入ｑ（２，３）代表的活动时，已

经执行完毕和正在执行的活动。其中已经执行完毕的活动在

虚线的下端，正在执行、尚未结束的活动在根结点到结点ｑ（２，

３）的这条实线路径上。尚未开始的活动在图中没有画出。 �

从图６．１０可以看出，当前活跃着的过程活动可以保存在一

个栈中。当活动开始时，把这个活动的结点压入栈中，当它结

束时，把它的结点从栈中弹出。我们称这样的栈为控制栈。对

于图６．１０的情况，控制栈的内容从栈底到栈顶依次为：

　　ｓ，ｑ（１，９），ｑ（１，３），ｑ（２，３）

如果把控制栈中的信息拓广到包括过程活动所需的所有局部信息（即活动记录），控制

栈就变成了活动记录栈，通常称为运行栈。当一个过程被调用时，它的一个新的活动记录被

压入栈，局部变量被绑定到它的存储单元；当对应这次调用的活动终止时，该活动记录不再

需要，被弹出栈，即局部变量的存储单元被释放，局部变量的值丢失。由于一个过程的每次

调用都会引起一个新的活动记录进栈，所以过程每次活动时局部变量都被绑定到新的存储

单元。

首先考虑所有活动记录的长度在编译时都是可知的栈式分配情况，而后再考虑编译时

只能获得不完整长度信息的情况。

例６．４　图６．１１表示当控制流通过如图６．９所示的活动树时，活动记录压入运行栈和

从运行栈中弹出的情况，树上的虚线仍然引向已经结束的活动。程序执行开始时有过程ｓ

的活动，当控制到达ｓ体中第一个调用时，激发过程ｒ的一个活动，它的活动记录分配在栈

顶。当控制从这个活动返回时，该活动记录从栈被释放，栈中仅剩下ｓ的活动记录。在ｓ的

活动中，当控制到达以１和９为实参的过程ｑ的调用时，ｑ的这个活动的活动记录分配在栈

顶。只要控制还在这个活动中，它的活动记录就在栈顶。

图６．１１的最后两个瞬像之间有好几个活动出现。在最后一个瞬像中，活动ｐ（１，３）和ｑ

（１，０）在ｑ（１，３）的生存期里都已经开始和终止了，所以它们的活动记录也都已经入栈和退

栈，留下ｑ（１，３）的活动记录在栈顶。 �

对于活动记录的大小在编译时能确定的情况，我们能够确定局部数据在活动记录中的

相对位置。假定运行时ｔｏｐ寄存器指示运行栈的栈顶，那么过程的目标代码中局部名字ｘ

的地址可以写成－ｄｘ（ｔｏｐ），即栈顶活动记录中绑定到ｘ的数据可以在ｔｏｐ－ｄｘ的位置找

到。当然，也可以用指向活动记录中某个固定点的寄存器，把它的值加（减）某个偏移来计算

地址。

从前面的介绍可以知道，过程调用和过程返回都需要执行一些代码来管理活动记录栈，

保存或恢复机器状态等。我们把在过程调用时执行的分配活动记录，把信息填入它的域中
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图６．１１　活动记录在栈中的分配（栈向下长）

的代码称为过程调用序列；而把在过程返回时执行的恢复机器状态，释放活动记录，使调用

过程能够继续执行的代码称为过程返回序列。

即使是同一种语言，过程调用序列、返回序列和活动记录中各域的排放次序，也会因实

现而异。过程调用序列的代码常常分成两部分，分处于调用过程和被调用过程中。过程调

用序列在这两个过程间的划分也不是惟一的。源语言、目标机器和操作系统强加的约束可

能使得某种方法比另一种方法更合适。过程返回序列也是如此。

有助于设计过程调用序列、过程返回序列和活动记录的一个原则是，长度能较早确定的

域放在活动记录的中间。在图６．３的一般活动记录中，控制链、访问链和机器状态域出现在

中间。是否使用控制链和访问链，取决于语言及其编译器的设计，机器状态域需多少空间也

取决于编译器的设计，因此这些域都可以在构造编译器时固定。如果对于每个活动，需要保

存的机器状态信息的总数是完全相同的，那么可以用同样的代码来执行各个活动的保存和

恢复。而且，当出现错误时，调试器很容易辨认栈的内容。
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即使临时数据域的长度在编译时最终可以确定，但就编译器的前端而言，这个域的大小

可能是未知的，因为代码生成或优化可能会缩减过程所需的临时数据区。在活动记录中，一

般把临时数据域放在局部数据域的后面，它的长度的改变不会影响数据对象相对于中间域

的位置。

因为每个调用都有自己的实参，因此调用者通常计算实参，并把它们传到被调用者的活

动记录中。参数传递方式在６．４节讨论。在运行栈中，调用者的活动记录刚好处于被调用

者的下面，如图６．１２所示，因此把参数域和可能有的返回值域放在紧靠调用者活动记录的

地方是有好处的。调用者可以根据对它自己活动记录末端的偏移来访问这些域，无须知道

被调用者活动记录的整个安排。尤其是，对调用者来说，根本没有必要知道被调用者的局部

数据或临时数据。这种参数安排的另一个好处是，可以允许变元个数可变的过程，如Ｃ语

言的标准库函数ｐｒｉｎｔｆ，这个问题我们在后面讨论。

图６．１２　调用者和被调用者之间的任务划分

下面给出一种调用序列和返回序列，它是受上面讨论的启发。在图６．１２中，寄存器ｔｏｐ

ｓｐ指向栈顶活动记录的末端，另一个寄存器ｂａｓｅ ｓｐ指向栈顶活动记录中控制链所在的位

置。假定过程ｐ调用过程ｑ。调用序列如下：

（１）ｐ在栈上留出放返回值的空间，并计算实参，依次放入栈顶（也就是放到ｑ的活动记

录中），同时改变ｔｏｐ ｓｐ的值。

（２）ｐ把返回地址和当前ｂａｓｅ ｓｐ的值存入ｑ的活动记录中，建立ｑ的访问链，并增加

ｂａｓｅ ｓｐ的值。
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（３）ｑ保存寄存器的值和其他机器状态信息。

（４）ｑ根据局部数据域和临时数据域的大小增加ｔｏｐ ｓｐ的值，初始化它的局部数据，并

开始执行过程体，如图６．１２所示。

返回序列如下：

（１）ｑ把返回值置入邻近ｐ的活动记录的地方。

（２）ｑ对应上面步骤（４），减小ｔｏｐ ｓｐ的值。

（３）ｑ恢复寄存器（包括ｂａｓｅ ｓｐ）和机器状态，返回ｐ。

（４）ｐ根据参数个数与类型和返回值类型调整ｔｏｐ ｓｐ，然后取出返回值。

上面的调用序列和返回序列可用于过程的参数个数可变的情况（函数返回值改成用寄

存器传递），例如Ｃ语言的标准库函数ｐｒｉｎｔｆ。在一个程序中，调用者的实在参数的个数是清

楚的，编译器产生将这些参数逆序进栈的代码，即将这些参数逆序填入被调用者活动记录的

参数区，被调用函数（即ｐｒｉｎｔｆ）虽然不知道参数区参数的个数，但是它能准确地知道第一个参

数的位置（因为参数逆序进栈）。因此ｐｒｉｎｔｆ的实现首先取第一个参数———格式控制字符串，然

后分析它的格式控制要求，根据格式控制中的格式说明，到栈中取第二、第三个参数等等。

例６．５　一个Ｃ语言函数如下：

　　ｆｕｎｃ（ｉ）
ｌｏｎｇｉ；

｛　　

ｌｏｎｇｊ；

ｊ＝ｉ－１；

ｆｕｎｃ（ｊ）；

｝

该函数在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上编译生成的汇编代码（略去与问题无关的部分）及其注释如下：

　　ｆｕｎｃ：

　　ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ　　　　　　——— 将老的基地址指针压栈

ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ ——— 将当前栈顶指针作为基地址指针

ｓｕｂｌＳ｜４，％ｅｓｐ ——— 为局部变量ｊ分配空间

ｍｏｖｌ８（％ｅｂｐ），％ｅｄｘ ——— 取形参ｉ的值到寄存器，ｉ的地址是８（％ｅｂｐ）

ｄｅｃｌ％ｅｄｘ ———ｉ－１

ｍｏｖｌ％ｅｄｘ，－４（％ｅｂｐ） ———ｉ－１]ｊ，分配给ｊ的地址是－４（％ｅｂｐ）

ｍｏｖｌ－４（％ｅｂｐ），％ｅａｘ ——— 和下一条指令一起，完成将实参ｊ的值压栈

ｐｕｓｈｌ％ｅａｘ

ｃａｌｌｆｕｎｃ ——— 函数调用，将返回地址压栈，修改程序计数器

ａｄｄｌＳ｜４，％ｅｓｐ ——— 栈顶指针恢复到参数压栈前的位置
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．Ｌ１：

　　ｌｅａｖｅ ——— 和下一条指令一起完成恢复老的基地址指针，

ｒｅｔ ——— 将栈顶指针恢复到调用前参数压栈后的位置，

——— 并返回调用者

从上面的汇编代码，可以分析出该函数的一个活动记录的内容如图６．１３所示。其中

ｅｓｐ是栈顶指针寄存器（执行ｍｏｖｌ８（％ｅｂｐ），％ｅｄｘ指令时栈顶指针所指的位置就是图中所

标明的位置），ｅｂｐ是基地址寄存器。

图６．１３　活动记录的内容及相关信息

在这个例子中，调用序列的代码是ｐｕｓｈｌ％ｅａｘ、ｃａｌｌｆｕｎｃ、ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ、ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ

和ｓｕｂｌＳ｜４，％ｅｓｐ。返回序列的代码是ｌｅａｖｅ、ｒｅｔ和ａｄｄｌＳ｜４，％ｅｓｐ。 �

下面讨论活动记录的长度在编译时不能确定的情况。例如，图６．１４所示的情况是局部

数组的大小要等到过程激活时才能确定。过程ｐ有２个不能静态确定大小的局部数组，在

编译时，在活动记录中为这２个数组分别分配一个存放数组指针的单元。运行时，这些数组

的大小能确定后，在栈顶为这些数组分配空间，并把起始地址置入存放数组指针的单元。这

样，为这些数组分配的存储空间不是ｐ的活动记录的一部分；另外，对这些数组的访问是通

过活动记录中的数组指针间接进行的。

只要存储空间可以释放，就有可能出现悬空引用问题。引用某个已被释放的存储单元

就叫做悬空引用（ｄａｎｇｌｉｎｇｒｅｆｅｒｅｎｃｅ）。使用悬空引用是一种逻辑错误，因为按大多数语言的

语义，已被释放的存储单元的值是没有定义的。更糟糕的是，已被释放的存储单元可能随后

被分配用来存放其他数据，因此有悬空引用错误的程序会出现难以理解的不会被捕获的错误。

例６．６　在图６．１５的Ｃ语言程序中，过程ｄａｎｇｌｅ返回一个指向绑定到局部名ｊ的存储

单元的指针。当控制从ｄａｎｇｌｅ返回到ｍａｉｎ时，ｄａｎｇｌｅ的活动记录已经释放，并可能已另有安

排。因为ｍａｉｎ中ｑ的值是这个存储单元的地址，所以对ｑ指向的对象的使用将是一种悬空

引用。 �

·５９１·６．２　全局存储分配策略



图６．１４　访问动态分配的数组

　　　　　　　　　　　　　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ｉｎｔ＊ｑ；

ｑ＝ｄａｎｇｌｅ（）；

｝

ｉｎｔ（ｄａｎｇｌｅ（）

｛　　

ｉｎｔｊ＝２０；

ｒｅｔｕｒｎ＆ｊ；

｝

图６．１５　ｑ指向已经释放了的存储单元

６．２．４　堆式分配

栈式分配策略在下列情况下行不通：

（１）过程活动停止后，局部名字的值还必须维持。
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（２）被调用者的活动比调用者的活动活得更长，此时活动树不能正确描绘程序的控制

流。

对于上面这些情况，可以采用堆式分配策略。堆式分配把连续存储区域分成块，当活动

记录或其他对象需要空间时，就为之分配一块。块的释放可以按任意次序进行。因此一段

时间后，堆中可能包含交错的正在使用的和已经释放的块。

在一些程序设计语言中，过程活动停止后，部分局部变量的值还需要维持，例如Ｃ语言

的静态局部变量（还有前面提到过的ＦＯＲＴＲＡＮ语言ｓａｖｅ变量）。可以把这些变量分配在静

态数据区，对其余的变量仍用栈式分配，而无须把整个存储分配策略改成堆式分配，因为对

堆的管理比对栈的管理困难得多。

不遵守栈式规则的还有Ｐａｓｃａｌ语言和Ｃ语言的动态变量，它们由程序显式的过程调用

来分配空间，由显式的过程调用来释放空间。这些变量的多少一般来说不是静态可决定的，

我们通常把这些变量分配在堆区。同样，我们无须把整个存储分配策略改成堆式分配。因

此Ｐａｓｃａｌ语言和Ｃ语言既有运行栈，又有堆。

由程序员用显式的语句或表达式来释放动态变量所用空间是引起悬空引用的一个根

源。现代的语言，如Ｊａｖａ，禁止程序员自己释放空间，而是用无用单元收集器来完成对无用

单元的收集，我们在第１０章中介绍。

在第１２章有关函数式语言的实现中，我们会介绍另一些使用堆式分配的情况。

６．３　非局部名字的访问

本节讨论非局部名字的访问，虽然我们的讨论是基于活动记录的栈式分配，但同样的思

想可用于堆式分配。

语言的作用域规则规定了如何处理非局部名字的访问。一种常用的规则叫做词法作用

域或静态作用域规则，它仅根据程序正文静态地确定用于名字的声明。许多语言，如

Ｐａｓｃａｌ，Ｃ和Ａｄａ，都使用静态作用域规则。我们首先考虑Ｃ语言那样的非局部名字。由于Ｃ

语言不允许嵌套的过程声明，因此所有的非局部名字都可以静态地绑定到所分配的存储单元。

像Ｐａｓｃａｌ这样的语言，它们允许过程的嵌套，并使用静态作用域，确定用于名字的声明

需要根据过程的嵌套层次来决定。和Ｃ语言不同的是，Ｐａｓｃａｌ语言的非局部名字不一定就

是全局的。运行时访问非局部名字的时候，首先要确定该非局部名字被绑定到的活动记录，

我们讨论寻找这个活动记录的一种方法：利用访问链。

另一种规则叫做动态作用域规则，它是在运行时根据当前活跃着的过程活动来确定用

于名字的声明。使用动态作用域的语言很少，如Ｌｉｓｐ，作为比较，将在６．３．３节讨论动态作
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用域的实现。

６．３．１　无过程嵌套的静态作用域

　　由于Ｃ语言不允许过程嵌套，因此图６．１的排

序程序改用Ｃ语言来写的话，其框架如图６．１６所

示。Ｃ语言的程序由变量和函数的声明序列组成，

如果在某个函数中对名字ａ有非局部引用，那么ａ

必须作为外部变量，声明在所有函数的外面。函数

外声明的作用域是该声明后的所有函数体，不过，若

某个函数体中有该名字的重新声明的情况要除外。

在图６．１６中，ｒｅａｄａｒｒａｙ，ｐａｒｔｉｔｉｏｎ和ｍａｉｎ中对ａ的非

局部引用都是引用第（１）行声明的数组。

　（１）ｉｎｔａ［１１］；
（２）ｒｅａｄａｒｒａｙ（）｛．．．ａ．．．｝

（３）ｉｎｔｐａｒｔｉｔｉｏｎ（ｙ，ｚ）ｉｎｔｙ，ｚ；｛．．．ａ．．．｝

（４）ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ（ｍ，ｚ）ｉｎｔｍ，ｎ；｛．．．｝

（５）ｍａｉｎ（）｛．．．ａ．．．｝

图６．１６　用Ｃ语言写的排序程序

　　由于没有过程嵌套，６．２节中局部名的栈式分配策略可以直接用于像Ｃ这样的静态作

用域语言。声明在过程外面的所有名字都可以静态分配存储单元，它们的存储位置在编译

时都可以知道。所以，过程体中的非局部引用可以直接使用静态确定的地址。任何其他的

名字必定局部于栈顶的活动记录，可以通过ｂａｓｅ ｓｐ指针来访问。过程嵌套会使这种方法

失败，因为对非局部名字的访问需要深入到栈中访问数据，这个问题在６．３．２节讨论。

对非局部名字进行静态分配的一个重要好处是，程序中声明的过程可以作为参数来传

递，也可以作为结果来返回（Ｃ语言传递和返回的是过程的指针）。这是因为在静态作用域

和无嵌套过程的情况下，一个过程的任何非局部名字也是所有过程的非局部名字，它的静态

地址可以被所有过程使用，而不用管这些过程是怎样被激活的。同样，如果过程作为结果返

回，该被返回的过程中对非局部名字的引用，仍然是引用静态分配给这些名字的地址。

６．３．２　有过程嵌套的静态作用域

在Ｐａｓｃａｌ语言的一个过程中，若该过程没有名字ａ的声明，则名字ａ在该过程的出现是

在这样一个ａ声明的作用域中：从静态程序正文看，该声明外嵌在ａ的这个出现的外面，并

且比其他这样的声明更接近ａ的这个出现。

为说明问题，把图６．１排序程序中的ｐａｒｔｉｔｉｏｎ函数定义在ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ过程的里面，并增加

了ｅｘｃｈａｎｇｅ过程，成为图６．１７的形式。修改后的排序程序中，过程定义的嵌套由下面的阶

梯表示：

　　ｓｏｒｔ

ｒｅａｄａｒｒａｙ
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ｅｘｃｈａｎｇｅ

ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ

　　ｐａｒｔｉｔｉｏｎ

在图６．１７中，第（１５）行的ａ出现在函数ｐａｒｔｉｔｉｏｎ中，最接近这个ａ的外嵌的ａ声明在第

（２）行，它属于构成整个程序的过程。最接近的嵌套规则也可以用于过程名。第（１７）行中由

函数ｐａｒｔｉｔｉｏｎ调用的过程ｅｘｃｈａｎｇｅ对ｐａｒｔｉｔｉｏｎ来说是非局部的，应用这个规则，首先检查

ｅｘｃｈａｎｇｅ是否定义在ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ中；因为不是，所以在主程序ｓｏｒｔ中寻找它。

　　　　　　　　　　（１）　ｐｒｏｇｒａｍｓｏｒｔ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；

（２） ｖａｒａ：ａｒｒａｙ［０．．１０］ｏｆｉｎｔｅｇｅｒ；

（３） ｘ：：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（４） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｒｅａｄａｒｒａｙ；

（５） ｖａｒｉ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（６） ｂｅｇｉｎ．．．ａ．．．ｅｎｄ｛ｒｅａｄａｒｒａｙ｝；

（７） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｅｘｃｈａｎｇｅ（ｉ，ｊ：ｉｎｔｅｇｅｒ）；

（８） ｂｅｇｉｎ

（９） 　　ｘ：＝ａ［ｉ］；ａ［ｉ］：＝ａ［ｊ］；ａ［ｊ］：＝ｘ

（１０） ｅｎｄ｛ｅｘｃｈａｎｇｅ｝；

（１１） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｑｕｉｃｋｓｏｒｔ（ｍ，ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ）；

（１２） ｖａｒｋ，ｖ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（１３） ｆｕｎｃｔｉｏｎｐａｒｔｉｔｉｏｎ（ｙ，ｚ：ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（１４） 　　ｖａｒｉ，ｊ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（１５） 　　ｂｅｇｉｎ．．．ａ．．．

（１６） ．．．ｖ．．．

（１７） ．．．ｅｘｃｈａｎｇｅ（ｉ，ｊ）；．．．

（１８） 　　ｅｎｄ｛ｐａｒｔｉｔｉｏｎ｝；

（１９） ｂｅｇｉｎ．．．ｅｎｄ｛ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ｝；

（２０） ｂｅｇｉｎ．．．ｅｎｄ｛ｓｏｒｔ｝．

图６．１７　有过程嵌套的Ｐａｓｃａｌ程序

在实现静态作用域时，需要过程的嵌套深度概念。设主程序的嵌套深度为１，从一个过

程进入一个被包围的过程时，嵌套深度加１。因此第１１行的ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ过程的嵌套深度是２，

而第１３行的ｐａｒｔｉｔｉｏｎ过程的嵌套深度是３。对名字的每次出现，把它的声明所在过程的嵌

套深度作为该名字的嵌套深度。在ｐａｒｔｉｔｉｏｎ的第（１５）行到（１７）行的ａ，ｖ和ｉ的嵌套深度分别
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为１，２和３。

过程嵌套的静态作用域的直接实现是在每个活动记录中增加一个叫做访问链的指针。

如果过程ｐ直接嵌在过程ｑ中，那么过程ｐ的活动记录的访问链直接指向最靠近的那个属

于过程ｑ的活动记录的访问链。

图６．１７的程序运行时，运行栈的瞬像在图６．１８给出。为了节约空间，图中只给出了过

程名的第一个字母。ｓｏｒｔ的活动的访问链为空，因为它不再有外围的过程。ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ的每个

活动的访问链都指向ｓｏｒｔ的活动记录。图６．１８（ｃ）中，ｐａｒｔｉｔｉｏｎ（１，３）活动记录的访问链指向

最靠近的那个ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ活动记录的访问链，即ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ（１，３）活动记录的访问链。

图６．１８　寻找非局部名字存储单元的访问链

假定过程ｐ的嵌套深度为ｎｐ，它引用一个嵌套深度为ｎａ 的变量ａ，ｎａ≤ｎｐ，则ａ的存储

单元可以如下找到：

（１）当控制在ｐ中时，ｐ的一个活动记录肯定在栈顶。首先从栈顶的活动记录开始，追

踪访问链 ｎｐ－ｎａ次（ｎｐ－ｎａ 的值可以在编译时计算）。如果一个活动记录的访问链正好指

向另一个活动记录的访问链，那么访问链的追踪用间接操作就可以完成。

（２）追踪访问链ｎｐ－ｎａ 次后，到达ａ的声明所在过程的活动记录。根据６．１节的讨论，

它的存储单元是在相对该活动记录中某个位置的固定偏移处，这个偏移常常取为相对于访

问链的偏移。

因此，过程ｐ对变量ａ访问时，ａ的地址由下面的二元组表示：

　　（ｎｐ－ｎａ，ａ在活动记录中的偏移）

其中第一个分量给出追踪访问链的次数。

例如，在图６．１７中的（１５）和（１６）行中，过程ｐａｒｔｉｔｉｏｎ的嵌套深度为３，它所引用的非局部
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变量ａ和ｖ的嵌套深度分别为１和２。包含这些非局部变量存储单元的活动记录可以从

ｐａｒｔｉｔｉｏｎ的活动记录分别追踪访问链３－１＝２次和３－２＝１次而找到。

建立访问链的代码是过程调用序列的一部分。假定嵌套深度为 ｎｐ 的过程ｐ调用嵌套

深度为ｎｘ的过程ｘ，建立被调用过程访问链的代码取决于被调用过程是否嵌在调用过程的

里面：

（１）ｎｐ＜ｎｘ的情况。这表明被调用过程ｘ比ｐ嵌得更深，而且ｘ肯定就声明在ｐ中，否

则ｐ不能访问ｘ。图６．１８（ａ）中ｓｏｒｔ调用ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ和图６．１８（ｃ）中ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ调用ｐａｒｔｉｔｉｏｎ都属

于这种情况。此时，被调用过程的访问链必须指向栈中刚好在它下面的调用过程的活动记

录的访问链。

（２）ｎｐ≥ｎｘ的情况。根据作用域规则，ｐ和ｘ的嵌套深度分别为１，２，．．．，ｎｘ－１的外围

过程肯定相同。图６．１８（ｂ）中ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ调用本身和图６．１８（ｄ）中ｐａｒｔｉｔｉｏｎ调用ｅｘｃｈａｎｇｅ都属

于这种情况。从调用过程追踪访问链ｎｐ－ｎｘ＋１次，即到达了静态包围ｘ和ｐ的并且离它

们最近的那个过程的最新活动记录。所到达的这个访问链就是被调用过程ｘ的活动记录中

的访问链应该指向的那个访问链。同样，ｎｐ－ｎｘ＋１的值可以在编译时计算。

当过程作为参数传递，尤其是被嵌套过程作为参数传递的情况，怎样在该过程被激活时

建立它的访问链呢？我们以图６．１９的Ｐａｓｃａｌ程序为例说明之。在该程序的第（８）行，ｃ的过

程体把ｆ作为参数传递给ｂ。在ｂ的体中，语句ｗｒｉｔｅｌｎ（ｈ（２））激活ｆ，因为形参ｈ代表的是ｆ，

即ｗｒｉｔｅｌｎ打印调用ｆ（２）的结果。可以看出，ｆ在ｂ的体中被激活，但是从ｂ的访问链难以建

立ｆ的访问链。

　（１）　ｐｒｏｇｒａｍｐａｒａｍ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；

（２） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｂ（ｆｕｎｃｔｉｏｎｈ（ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ）：

ｉｎｔｅｇｅｒ）；

（３） ｂｅｇｉｎｗｒｉｔｅｌｎ（ｈ（２））ｅｎｄ｛ｂ｝；

（４） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｃ；

（５） ｖａｒｍ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（６） ｆｕｎｃｔｉｏｎｆ（ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（７） 　　ｂｅｇｉｎｆ：＝ｍ＋ｎｅｎｄ｛ｆ｝；

（８） ｂｅｇｉｎｍ：＝０；ｂ（ｆ）ｅｎｄ｛ｃ｝；

（９） ｂｅｇｉｎ

（１０） ｃ

（１１） ｅｎｄ．

图６．１９　过程作为参数

图６．２０　实过程ｆ带着它的访问链一

起传递
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怎样解决这个问题呢？在过程作为参数传递时，必须把它的访问链和它一起传递。如

图６．２０所示，当过程ｃ传递ｆ时，它确定ｆ的访问链，就好像ｆ被调用一样，该链和ｆ一起传

递给ｂ。随后，当ｆ在ｂ中被激活时，该链用来建立ｆ活动记录的访问链，而不按上面常规方

法建立访问链。

对于Ｐａｓｃａｌ语言来说，如果允许一个函数的返回值是函数，那么有可能出现作为返回值

的函数执行时，需访问的非局部数据已经不复存在，习题６．１２可以说明这一点。所以Ｐａｓｃａｌ

语言不允许函数类型作为函数的返回值类型。

前面已经提到，Ｃ语言的函数声明不能嵌套，因此Ｃ的函数不论在什么情况下激活，在

执行它的代码时要访问的数据分成两种情况：

（１）非静态局部变量（包括形式参数），它们分配在活动记录栈顶的那个活动记录中。

（２）外部变量（包括定义在其他源文件中的外部变量）和静态的局部变量，它们都分配

在静态数据区。

因此，Ｃ语言不会出现Ｐａｓｃａｌ语言碰到的那种困难。

６．３．３　动态作用域

在动态作用域下，被调用过程的非局部名字到存储单元的绑定，同调用过程中该名字的

绑定是一致的，即被调用过程的非局部名字ａ和它在调用过程中引用的是同样的存储单元。

新的绑定仅为被调用过程的局部名字建立，这些名字在被调用过程的活动记录中占用存储

单元。也可以这么说，一个名字的声明在运行时实施它的影响，直至在过程调用时遇到该名

字的一个新的声明为止；此过程停止时，该影响恢复。

　　图６．２１的程序可用来说明动态作用域的概

念。第（３）～（４）行的过程ｓｈｏｗ写非局部量ｒ的

值。按照Ｐａｓｃａｌ的静态作用域规则，非局部量ｒ

在第（２）行声明的作用域中，所以程序的输出是：

　　０．２５０　０．２５０

　　０．２５０　０．２５０

如果是动态作用域，则它的输出是：

　　０．２５０　０．１２５

　　０．２５０　０．１２５

当主程序在第（１０）～（１１）行调用ｓｈｏｗ时，写

出０．２５０，因为使用的是局部于主程序的ｒ。但是

在第（７）行从ｓｍａｌｌ调用ｓｈｏｗ时，输出０．１２５，因为

　（１）　ｐｒｏｇｒａｍｄｙｎａｍｉｃ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；
（２） ｖａｒｒ：ｒｅａｌ；

（３） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｓｈｏｗ；

（４） 　　ｂｅｇｉｎｗｒｉｔｅ（ｒ：５：３）ｅｎｄ；

（５） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｓｍａｌｌ；

（６） 　　ｖａｒｒ：ｒｅａｌ；

（７） 　　ｂｅｇｉｎｒ：＝０．１２５；ｓｈｏｗｅｎｄ；

（８） ｂｅｇｉｎ

（９） 　　ｒ：＝０．２５；

（１０） 　　ｓｈｏｗ；ｓｍａｌｌ；ｗｒｉｔｅｌｎ；

（１１） 　　ｓｈｏｗ；ｓｍａｌｌ；ｗｒｉｔｅｌｎ

（１２） ｅｎｄ．

图６．２１　用于说明作用域的一个程序
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使用的是局部于ｓｍａｌｌ的变量。我们之所以在第（１１）行重复第（１０）的调用，目的是想说明，

第（１０）行的ｓｍａｌｌ调用结束后，第（６）行ｒ声明的影响结束，第（２）行ｒ声明的影响恢复。所以

第（１１）行再次调用ｓｈｏｗ时，又输出０．２５０。

下面介绍两种实现动态作用域的方法。

（１）深访问

概念上，如果访问链指向的活动记录和控制链指向的活动记录一样，那就实现了动态作

用域。因此一种简单的实现是省略访问链，并用控制链搜索运行栈，寻找包含该非局部名字

的第一个活动记录。深访问的意思是，搜索可能要深入运行栈中，搜索的深度取决于程序的

输入，编译时决定不了。

（２）浅访问

为程序中每个名字在静态分配的存储空间中保存它的当前值。当过程ｐ的新活动出现

时，ｐ的局部名字ｎ使用在静态数据区分配给ｎ的存储单元。ｎ的先前值可以保存在ｐ的活

动记录中，当ｐ的活动结束时再恢复。

两种方法的权衡是：深访问对非局部名字需要较长的访问时间，但是它在活动的开始和

结束处没有额外开销；浅访问则相反，它可以直接访问非局部名字，但在活动的开始和结束

处需要时间来维护这些值。当函数作为参数传递和作为结果返回时，深访问可以较直截了

当地实现。

６．４　参 数 传 递

过程调用时，调用者和被调用者之间交换信息的办法通常是通过非局部名字和通过被

调用过程的参数。本节讨论形参和实参联系的几种一般方法，它们是值调用、引用调用、复

写－恢复和换名调用。了解语言（或编译器）的参数传递方法是很重要的，因为程序的结果依

赖于所使用的方法。参数传递方法的区别基于实参是代表右值、左值还是实参本身的正文。

６．４．１　值调用

值调用是最简单的传递参数的方法。它计算实参，并把它的右值传给被调用过程。Ｃ

语言和Ｊａｖａ语言使用值调用，Ｐａｓｃａｌ语言的值参数也是按这种方式传递，本章到目前为止的

所有程序都是按这种方式传递参数的。值调用可以如下实现：

（１）把形参当作所在过程的局部名看待，形参的存储单元在该过程的活动记录中。

（２）调用过程计算实参，并把右值放入形参的存储单元中。

值调用的显著特征是，对形参的任何运算不会影响调用者的实参的值。
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６．４．２　引用调用

引用调用（也叫做地址调用）的参数传递方式是，调用过程把实参存储单元的指针（即实

参的左值）传给被调用过程，被调用过程对形参的任何运算就是对对应实参的运算。引用调

用可以如下实现：

（１）如果实参是有左值的名字或表达式，则把该左值放入形参的存储单元。如果实参

是ａ＋ｂ或２这样没有左值的表达式，则把它的值计算到新的存储单元，然后传递这个单元

的地址。

（２）在被调用过程的目标代码中，任何对形参的引用都是通过传给该过程的指针来间

接引用实参的。

引用调用的显著特征是，对形参的任何赋值都会影响调用者的实参。

Ｐａｓｃａｌ的ｖａｒ参数是按这种方式传递的，但要求实参是有左值的表达式。数组通常是按

引用调用传递，以免传值会引起的大量数据传递。

６．４．３　复写－恢复调用

值调用和引用调用的混合叫做复写－恢复调用，也称为复写入和复写出，或值－结果调

用。这种调用可以如下实现：

（１）在控制流到被调用过程之前，调用过程计算实参，实参的右值和左值同时传给被调

用过程。

（２）在被调用过程中，像值调用那样使用实参的右值。

（３）在被调用过程中，当控制返回调用过程时，根据传递来的实参的左值，将形参当前

的值复写到实参存储单元。

这种方式和前两种方式的区别是：在值调用情况下，实参的值传给形参后，实参就不再

受形参的影响；在引用调用的情况下，实参和形参是紧紧绑在一起的；在复写－恢复情况下，

实参和形参也没有绑在一起，但在返回时，用形参的值来改变实参的值。

ＦＯＲＴＲＡＮ的某些实现使用复写－恢复，其他实现采用引用调用。

如果被调用过程有不止一种方式访问调用者活动记录中的某个单元，则它可以用来区

别引用调用和复写－传播调用。图６．２２中第（６）行的调用ｕｎｓａｆｅ（ａ）建立的过程活动可以把

ａ作为非局部名字来访问，或者通过ｘ访问ａ。在引用调用方式下，对ｘ和ａ的赋值都立即

影响ａ，所以ａ的最终值是０。但是在复写－传播方式下，实参 ａ的值１复写到形参ｘ，而ｘ

的终值２在控制返回前复写给ａ，所以ａ的终值是２。
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　　　　　　　　　　（１）ｐｒｏｇｒａｍｃｏｐｙｏｕｔ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；

（２） ｖａｒａ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（３） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｕｎｓａｆｅ（ｖａｒｘ：ｉｎｔｅｇｅｒ）；

（４） 　　ｂｅｇｉｎｘ：＝２；ａ：＝０ｅｎｄ；

（５） ｂｅｇｉｎ

（６） 　　ａ：＝１；ｕｎｓａｆｅ（ａ）；ｗｒｉｔｅｌｎ（ａ）

（７） ｅｎｄ．

图６．２２　不同的参数传递方式会使输出有区别

６．４．４　换名调用

换名调用出自一种计算模型———λ演算，它首先用于Ａｌｇｏｌ６０语言。换名调用可以用

Ａｌｇｏｌ的拷贝规则来定义，具体如下：

（１）把过程当作宏来对待，也就是在调用点，用被调用过程的体来替换调用者的调用，

但是形参用对应的实参文字来代替。这种文字替换方式称为宏展开或内联展开。

（２）被调用过程的局部名与调用过程的名字保持区别。可以认为在宏展开前，被调用

过程的每个局部名字系统地被重新命名成可区别的名字。

（３）为保持实参的完整性，实参可以由括号包围。

例６．７　对于过程

　　ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｓｗａｐ（ｖａｒｘ，ｙ：ｉｎｔｅｇｅｒ）；

ｖａｒｔｅｍｐ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｂｅｇｉｎ

ｔｅｍｐ：＝ｘ；

ｘ：＝ｙ；

ｙ：＝ｔｅｍｐ

ｅｎｄ

调用ｓｗａｐ（ｉ，ａ［ｉ］）在换名调用下的实现好像它是

　　ｔｅｍｐ：＝ｉ；

ｉ：＝ａ［ｉ］；

ａ［ｉ］：＝ｔｅｍｐ

从这里可以看出换名调用和其他方式的重要区别。第２行引用的ａ［ｉ］和第３行被赋值的ａ

［ｉ］可能是不同的数据单元，因为ｉ的值在第２行被改变了。 �

换名调用比较复杂，我们在第１２章介绍函数式语言的实现时再介绍它的具体实现。

虽然换名调用主要出于理论上的兴趣，但是概念上的内联展开暗示了可以缩短程序的
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运行时间。建立过程的活动，包括活动记录的空间分配、机器状态的保存、链的建立和控制

的转移等，都需要一定的代价。如果过程体较小，那么过程调用序列的代码可能会超过过程

体的代码。此时把过程体的代码内联展开到调用者的代码中，即便程序的代码会稍长一些，

效率也会提高。出于这样的考虑，Ｃ＋＋和Ｊａｖａ在Ｃ的基础上增加了内联函数。

习　题　６

６．１　使用Ｐａｓｃａｌ的作用域规则，确定下面程序中用于名字ａ和ｂ的每个出现的声明。该程序的输出

是整数１，２，３，４。

　　ｐｒｏｇｒａｍａ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；

ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｂ（ｕ，ｖ，ｘ，ｙ：ｉｎｔｅｇｅｒ）；

ｖａｒ　ａ：ｒｅｃｏｒｄａ，ｂ：ｉｎｔｅｇｅｒｅｎｄ；

ｂ：ｒｅｃｏｒｄｂ，ａ：ｉｎｔｅｇｅｒｅｎｄ；

ｂｅｇｉｎ

ｗｉｔｈａｄｏｂｅｇｉｎａ：＝ｕ；ｂ：＝ｖｅｎｄ；

ｗｉｔｈｂｄｏｂｅｇｉｎａ：＝ｘ；ｂ：＝ｙｅｎｄ；

ｗｒｉｔｅｌｎ（ａ．ａ，ａ．ｂ，ｂ．ａ，ｂ．ｂ）

ｅｎｄ；

ｂｅｇｉｎ

ｂ（１，２，３，４）

ｅｎｄ．

６．２　考虑下面的Ｃ语言程序：

　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ｃｈａｒ＊ｃｐ１，＊ｃｐ２；

ｃｐ１＝��１２３４５��；

ｃｐ２＝��ａｂｃｄｅｆｇｈｉｊ��；

ｓｔｒｃｐｙ（ｃｐ１，ｃｐ２）；

ｐｒｉｎｔｆ（��ｃｐ１＝ ％ｓ＼ｎｃｐ２＝ ％ｓ＼ｎ��，ｃｐ１，ｃｐ２）；

｝

该程序经以前的某些Ｃ编译器的编译，其目标程序的运行结果是：

　　ｃｐ１＝ａｂｃｄｅｆｇｈｉｊ

ｃｐ２＝ｇｈｉｊ
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试分析，为什么ｃｐ２所指的串被修改了？

６．３一个Ｃ语言程序如下：

　　ｔｙｐｅｄｅｆｓｔｒｕｃｔ ａ｛

ｃｈａｒ ｃ１；

ｌｏｎｇ ｉ；

ｃｈａｒ ｃ２；

ｄｏｕｂｌｅ ｆ；

｝ａ；

ｔｙｐｅｄｅｆｓｔｒｕｃｔ ｂ｛

ｃｈａｒ ｃ１；

ｃｈａｒ ｃ２；

ｌｏｎｇ ｉ；

ｄｏｕｂｌｅ ｆ；

｝ｂ；

ｍａｉｎ（）

｛　　

ｐｒｉｎｔｆ（��Ｓｉｚｅｏｆｄｏｕｂｌｅ，ｌｏｎｇ，ｃｈａｒ＝ ％ｄ，％ｄ，％ｄ＼ｎ��，

ｓｉｚｅｏｆ（ｄｏｕｂｌｅ），ｓｉｚｅｏｆ（ｌｏｎｇ），ｓｉｚｅｏｆ（ｃｈａｒ））；

ｐｒｉｎｔｆ（��Ｓｉｚｅｏｆａ，ｂ＝ ％ｄ，％ｄ＼ｎ��，ｓｉｚｅｏｆ（ａ），ｓｉｚｅｏｆ（ｂ））；

｝

该程序在ＳＰＡＲＣ／Ｓｏｌａｒｉｓ工作站上的运行结果如下：

　　Ｓｉｚｅｏｆｄｏｕｂｌｅ，ｌｏｎｇ，ｃｈａｒ＝８，４，１

Ｓｉｚｅｏｆａ，ｂ＝２４，１６

结构体类型ａ和ｂ的域都一样，仅次序不同，为什么它们需要的存储空间不一样？

６．４　下面给出一个Ｃ语言程序及其在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ操作系统上的编译结果。根据所生成的汇编程序来

解释程序中４个变量的存储分配、作用域、生存期和置初值方式等方面的区别。

　　ｓｔａｔｉｃｌｏｎｇａａ＝１０；

ｓｈｏｒｔｂｂ＝２０；

ｆｕｎｃ（）

｛　　

ｓｔａｔｉｃｌｏｎｇｃｃ＝３０；

ｓｈｏｒｔｄｄ＝４０；

｝

该Ｃ语言程序生成的汇编代码：

　　　　．ｆｉｌｅ��ｓｔａｔｉｃ．ｃ��
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．ｖｅｒｓｉｏｎ��０１．０１��

ｇｃｃ２ ｃｏｍｐｉｌｅｄ．：

．ｄａｔａ

　　．ａｌｉｇｎ４

．ｔｙｐｅａａ，＠ｏｂｊｅｃｔ

．ｓｉｚｅａａ，４

ａａ：

　　．ｌｏｎｇ１０

．ｇｌｏｂｌｂｂ

　　．ａｌｉｇｎ２

．ｔｙｐｅｂｂ，＠ｏｂｊｅｃｔ

．ｓｉｚｅｂｂ，２

ｂｂ：

　　．ｖａｌｕｅ２０

．ａｌｉｇｎ４

．ｔｙｐｅｃｃ．２，＠ｏｂｊｅｃｔ

．ｓｉｚｅｃｃ．２，４

ｃｃ．２：

　　．ｌｏｎｇ３０

．ｔｅｘｔ

　　．ａｌｉｇｎ４

．ｇｌｏｂｌｆｕｎｃ

　　．ｔｙｐｅｆｕｎｃ，＠ｆｕｎｃｔｉｏｎ

ｆｕｎｃ：

　　ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ

ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ

ｓｕｂｌＳ｜４，％ｅｓｐ

ｍｏｖｗＳ｜４０，－２（％ｅｂｐ）

．Ｌ１：

　　ｌｅａｖｅ

ｒｅｔ

．Ｌｆｅ１：

　　．ｓｉｚｅｆｕｎｃ，．Ｌｆｅ１－ｆｕｎｃ

．ｉｄｅｎｔ　��ＧＣＣ：（ＧＮＵ）ｅｇｃｓ－２．９１．６６１９９９０３１４／Ｌｉｎｕｘ（ｅｇｃｓ－１．１．２ｒｅｌｅａｓｅ）��

６．５　假定使用：（ａ）值调用；（ｂ）引用调用；（ｃ）值－结果调用；（ｄ）换名调用。下面的程序打印的结果是

什么？
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　　ｐｒｏｇｒａｍｍａｉｎ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；

ｖａｒａ，ｂ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｐ（ｘ，ｙ，ｚ：ｉｎｔｅｇｅｒ）；

ｂｅｇｉｎ

ｙ：＝ｙ＋１；

ｚ：＝ｚ＋ｘ；

ｅｎｄ；

ｂｅｇｉｎ

ａ：＝２；

ｂ：＝３；

ｐ（ａ＋ｂ，ａ，ａ）；

ｐｒｉｎｔａ；

ｅｎｄ．

６．６　一个Ｃ语言程序如下：

　　ｆｕｎｃ（ｉ１，ｉ２，ｉ３）

ｌｏｎｇｉ１，ｉ２，ｉ３；

｛　　

ｌｏｎｇｊ１，ｊ２，ｊ３；

ｐｒｉｎｔｆ（��Ａｄｄｒｅｓｓｅｓｏｆｉ１，ｉ２，ｉ３＝ ％ｏ，％ｏ，％ｏ＼ｎ��，＆ｉ１，＆ｉ２，＆ｉ３）；

ｐｒｉｎｔｆ（��Ａｄｄｒｅｓｓｅｓｏｆｊ１，ｊ２，ｊ３＝ ％ｏ，％ｏ，％ｏ＼ｎ��，＆ｊ１，＆ｊ２，＆ｊ３）；

｝

ｍａｉｎ（）

｛　　

ｌｏｎｇｉ１，ｉ２，ｉ３；

ｆｕｎｃ（ｉ１，ｉ２，ｉ３）；

｝

该程序在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上的运行结果如下：

　　Ａｄｄｒｅｓｓｅｓｏｆｉ１，ｉ２，ｉ３＝２７７７７７７５４６０，２７７７７７７５４６４，２７７７７７７５４７０

Ａｄｄｒｅｓｓｅｓｏｆｊ１，ｊ２，ｊ３＝２７７７７７７５４４４，２７７７７７７５４４０，２７７７７７７５４３４

从上面的结果可以看出，ｆｕｎｃ函数的３个形式参数的地址依次升高，而３个局部变量的地址依次降低。

试说明为什么会有这个区别。注意，输出的数据是八进制的。

６．７　下面的Ｃ语言程序中，函数ｐｒｉｎｔｆ的调用仅含格式控制字符串１个参数，程序运行时输出３个整

数。试从运行环境和ｐｒｉｎｔｆ的实现来分析，为什么此程序会有３个整数输出？

　　ｍａｉｎ（）

｛　　
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ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ，％ｄ，％ｄ＼ｎ��）；

｝

６．８　下面给出一个Ｃ语言程序及其在ＳＰＡＲＣ／ＳＵＮ工作站上经某编译器编译后的运行结果。从运行

结果看，函数ｆｕｎｃ中４个局部变量ｉ１，ｊ１，ｆ１，ｅ１的地址间隔和它们类型的大小是一致的，而４个形式参数ｉ，

ｊ，ｆ，ｅ的地址间隔和它们类型的大小不一致，试分析不一致的原因。注意，输出的数据是八进制的。

　　ｆｕｎｃ（ｉ，ｊ，ｆ，ｅ）

ｓｈｏｒｔｉ，ｊ；ｆｌｏａｔｆ，ｅ；

｛　　

ｓｈｏｒｔｉ１，ｊ１；ｆｌｏａｔｆ１，ｅ１；

ｐｒｉｎｔｆ（��Ａｄｄｒｅｓｓｏｆｉ，ｊ，ｆ，ｅ＝ ％ｏ，％ｏ，％ｏ，％ｏ＼ｎ��，＆ｉ，＆ｊ，＆ｆ，＆ｅ）；

ｐｒｉｎｔｆ（��Ａｄｄｒｅｓｓｏｆｉ１，ｊ１，ｆ１，ｅ１＝ ％ｏ，％ｏ，％ｏ，％ｏ＼ｎ��，＆ｉ１，＆ｊ１，＆ｆ１，＆ｅ１）；

ｐｒｉｎｔｆ（��Ｓｉｚｅｓｏｆｓｈｏｒｔ，ｉｎｔ，ｌｏｎｇ，ｆｌｏａｔ，ｄｏｕｂｌｅ＝ ％ｄ，％ｄ，％ｄ，％ｄ，％ｄ＼ｎ��，

ｓｉｚｅｏｆ（ｓｈｏｒｔ），ｓｉｚｅｏｆ（ｉｎｔ），ｓｉｚｅｏｆ（ｌｏｎｇ），ｓｉｚｅｏｆ（ｆｌｏａｔ），ｓｉｚｅｏｆ（ｄｏｕｂｌｅ））；

｝

ｍａｉｎ（）

｛　　

ｓｈｏｒｔｉ，ｊ；ｆｌｏａｔｆ，ｅ；

ｆｕｎｃ（ｉ，ｊ，ｆ，ｅ）；

｝

运行结果是：

　　Ａｄｄｒｅｓｓｏｆｉ，ｊ，ｆ，ｅ＝３５７７７７７２５３６，３５７７７７７２５４２，３５７７７７７２５４４，３５７７７７７２５５４

Ａｄｄｒｅｓｓｏｆｉ１，ｊ１，ｆ１，ｅ１＝３５７７７７７２４２６，３５７７７７７２４２４，３５７７７７７２４２０，２５７７７７７２４１４

Ｓｉｚｅｓｏｆｓｈｏｒｔ，ｉｎｔ，ｌｏｎｇ，ｆｌｏａｔ，ｄｏｕｂｌｅ＝２，４，４，４，８

６．９　一个Ｃ语言的函数

　　ｆｕｎｃ（ｃ，ｌ）

ｃｈａｒｃ；ｌｏｎｇｌ；

｛　　

ｆｕｎｃ（ｃ，ｌ）；

｝

在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上编译生成的汇编代码如下：

　　　　．ｆｉｌｅ��ｐａｒａｍｅｔｅｒ．ｃ��

．ｖｅｒｓｉｏｎ��０１．０１��

ｇｃｃ２ ｃｏｍｐｉｌｅｄ．：

．ｔｅｘｔ

　　．ａｌｉｇｎ４
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．ｇｌｏｂｌｆｕｎｃ

　　．ｔｙｐｅｆｕｎｃ，＠ｆｕｎｃｔｉｏｎ

ｆｕｎｃ：

　　ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ　　　　　　　——— 将老的基地址指针压栈

ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ ——— 将当前栈顶指针作为基地址指针

ｓｕｂｌＳ｜４，％ｅｓｐ ——— 分配空间

ｍｏｖｌ８（％ｅｂｐ），％ｅａｘ

ｍｏｖｂ％ａｌ，－１（％ｅｂｐ）

ｍｏｖｌ１２（％ｅｂｐ），％ｅａｘ

ｐｕｓｈｌ％ｅａｘ

ｍｏｖｓｂｌ－１（％ｅｂｐ），％ｅａｘ

ｐｕｓｈｌ％ｅａｘ

ｃａｌｌｆｕｎｃ

ａｄｄｌＳ｜８，％ｅｓｐ

．Ｌ１：

　　ｌｅａｖｅ ——— 和下一条指令一起完成恢复老的基地址指针，将栈顶

ｒｅｔ ——— 指针恢复到调用前参数压栈后的位置，并返回调用者

．Ｌｆｅ１：

　　．ｓｉｚｅｆｕｎｃ，．Ｌｆｅ１－ｆｕｎｃ

．ｉｄｅｎｔ　��ＧＣＣ：（ＧＮＵ）ｅｇｃｓ－２．９１．６６１９９９０３１４／Ｌｉｎｕｘ（ｅｇｃｓ－１．１．２ｒｅｌｅａｓｅ）��

请说明字符型参数和长整型参数在参数传递和存储分配方面有什么区别。（小于长整型ｓｉｚｅ的整型参数的

处理方式和字符型参数的处理方式是一样的。）

６．１０　从例６．５可以看到，Ｃ程序执行时只用到了控制链，不需要使用访问链。为什么Ｐａｓｃａｌ程序执行

时需要使用访问链，而Ｃ程序不需要。

６．１１　下面是求阶乘的Ｐａｓｃａｌ程序。画出程序第３次进入函数ｆａｃｔｏｒ时的活动记录栈和静态链。

　　ｐｒｏｇｒａｍｆａｃｔ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；

ｖａｒｆ，ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｆｕｎｃｔｉｏｎｆａｃｔｏｒ（ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｂｅｇｉｎ

ｉｆｎ＝０ｔｈｅｎｆａｃｔｏｒ：＝１

ｅｌｓｅｆａｃｔｏｒ：＝ｎ（ｆａｃｔｏｒ（ｎ－１）

ｅｎｄ；

ｂｅｇｉｎｎ：＝５；ｆ：＝ｆａｃｔｏｒ（ｎ）；ｗｒｉｔｅ（ｆ）

ｅｎｄ．

６．１２　在下面假想的程序中，第（１１）行语句ｆ：＝ａ调用函数ａ，ａ传递函数ａｄｄｍ作为返回值。

（ａ）画出该程序执行的活动树。
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（ｂ）假定非局部名字使用静态作用域，为什么该程序在栈式分配情况下不能正确工作？

（ｃ）在堆分配策略下，该程序的输出是什么？

（１）　　ｐｒｏｇｒａｍｒｅｔ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；

（２） ｖａｒｆ：ｆｕｎｃｔｉｏｎ（ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（３） ｆｕｎｃｔｉｏｎａ：ｆｕｎｃｔｉｏｎ（ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（４） ｖａｒｍ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（５） ｆｕｎｃｔｉｏｎａｄｄｍ（ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（６） ｂｅｇｉｎｒｅｔｕｒｎｍ＋ｎｅｎｄ；

（７） ｂｅｇｉｎｍ：＝０；ｒｅｔｕｒｎａｄｄｍｅｎｄ；

（８） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｂ（ｇ：ｆｕｎｃｔｉｏｎ（ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ）；

（９） ｂｅｇｉｎｗｒｉｔｅｌｎ（ｇ（２））ｅｎｄ；

（１０） ｂｅｇｉｎ

（１１） ｆ：＝ａ；ｂ（ｆ）

（１２） ｅｎｄ．

６．１３　为什么Ｃ语言允许函数类型（的指针）作为函数的返回值类型，而Ｐａｓｃａｌ语言却不允许：

６．１４　一个Ｃ语言程序如下：

　　ｉｎｔｎ；

ｉｎｔｆ（ｇ）

ｉｎｔｇ（）；

｛　　

ｉｎｔｍ；

ｍ＝ｎ；

ｉｆ（ｍ＝＝０）ｒｅｔｕｒｎ１；

ｅｌｓｅ｛

ｎ＝ｎ－１；ｒｅｔｕｒｎｍ＊ｇ（ｇ）；

｝

｝

ｍａｉｎ（）

｛　　

ｎ＝５；ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄｆａｃｔｏｒｉａｌｉｓ％ｄ＼ｎ��，ｎ，ｆ（ｆ））；

｝

该程序的运行结果不是我们所期望的

　　５ｆａｃｔｏｒｉａｌｉｓ１２０
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而是

　　０ｆａｃｔｏｒｉａｌｉｓ１２０

试说明原因。

６．１５　下面程序在ＳＰＡＲＣ／ＳＵＮ工作站上运行时陷入死循环，试说明原因。如果将第７行的ｌｏｎｇ＊ｐ改

成ｓｈｏｒｔ＊ｐ，并且将第２２行ｌｏｎｇｋ改成ｓｈｏｒｔｋ后，ｌｏｏｐ中的循环体执行一次便停止了。试说明原因。

　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ａｄｄｒ（）；

ｌｏｏｐ（）；

｝

ｌｏｎｇ＊ｐ；

ｌｏｏｐ（）

｛　　

ｌｏｎｇｉ，ｊ；

ｊ＝０；

ｆｏｒ（ｉ＝０；ｉ＜１０；ｉ＋＋）｛

（＊ｐ）－－；

ｊ＋＋；

｝

｝

ａｄｄｒ（）

｛　　

ｌｏｎｇｋ；

ｋ＝０；

ｐ＝＆ｋ；

｝

６．１６　一个Ｃ语言程序

　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ｆｕｎｃ（）；

ｐｒｉｎｔｆ（��Ｒｅｔｕｒｎｆｒｏｍｆｕｎｃ＼ｎ��）；
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｝

ｆｕｎｃ（）

｛　　

ｃｈａｒｓ［４］；

ｓｔｒｃｐｙ（ｓ，��１２３４５６７８��）；

ｐｒｉｎｔｆ（��％ｓ＼ｎ��，ｓ）；

｝

在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ操作系统上的运行结果如下：

　　１２３４５６７８

Ｒｅｔｕｒｎｆｒｏｍｆｕｎｃ

Ｓｅｇｍｅｎｔａｔｉｏｎｆａｕｌｔ（ｃｏｒｅｄｕｍｐｅｄ）

试分析为什么会出现这样的运行错误。

６．１７　一个过程作为实在参数传递，它被激活时的计算环境有三种可能的规定。第一种是使用词法环

境，即该过程激活时的计算环境是依据其定义点的静态作用域得到。Ｐａｓｃａｌ和Ｃ都是使用这种方式。第二

种是使用传递环境，即该过程激活时的计算环境是依据其作为实在参数的调用点的静态作用域得到。第

三种是使用活动环境，即该过程激活时的计算环境是依据其激活点的静态作用域得到。

我们以下面的Ｐａｓｃａｌ程序为例来解释。考虑该程序第（１１）行ｆ作为实在参数传递的情况，对应上面三

种规定，第（８）行的非局部名ｍ分别在第（６）、（１０）和（３）行的作用域内。在这三种情况下，该程序的输出分

别是什么？

　　（１）　ｐｒｏｇｒａｍｐａｒａｍ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；

（２） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｂ（ｆｕｎｃｔｉｏｎｈ（ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ）；

（３） 　　ｖａｒｍ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（４） 　　ｂｅｇｉｎｍ：＝３；ｗｒｉｔｅｌｎ（ｈ（２））ｅｎｄ｛ｂ｝；

（５） ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｃ；

（６） 　　ｖａｒｍ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（７） 　　ｆｕｎｃｔｉｏｎｆ（ｎ：ｉｎｔｅｇｅｒ）：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（８） 　　　　ｂｅｇｉｎｆ：＝ｍ＋ｎｅｎｄ｛ｆ｝；

（９） 　　ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｒ；

（１０） 　　　　ｖａｒｍ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

（１１） 　　　　ｂｅｇｉｎｍ：＝７；ｂ（ｆ）ｅｎｄ｛ｒ｝；

（１２） 　　ｂｅｇｉｎｍ：＝０；ｒｅｎｄ｛ｃ｝；

（１３） ｂｅｇｉｎ

（１４） 　　ｃ

（１５） ｅｎｄ．
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第７章　中间代码生成

在第１章已经介绍，编译器的前端把源程序翻译成中间表示，后端从中间代码产生目标

代码，与目标语言有关的细节尽可能限制在后端。使用独立于机器的中间形式的好处是：

（１）再目标（ｒｅｔａｒｇｅｔｉｎｇ）比较容易。把针对新机器的后端加到现成的前端上，可以得到

另一种机器的编译器。

（２）独立于机器的代码优化器可用于这种中间表示。第９章将介绍这种代码优化。

因此，虽然可以把源程序直接翻译并生成目标代码，但编译器一般都采用中间语言。

本章将用第４章的语法制导定义方法来说明程序设计语言的结构怎样被翻译成中间形

式。为简单起见，假定对源程序的分析和静态检查已经完成，如图７．１表示的那样。本章大

多数语法制导定义可以用第４章的技术在自下而上或自上而下的分析期间实现，所以，如果

愿意的话，中间代码生成可以在分析阶段完成。

图７．１　中间代码生成器的位置

７．１　中 间 语 言

４．２节介绍的语法树是一种图形化的中间表示，本节再介绍几种常用的中间表示：后缀

表示、其他图形表示和三地址代码。本章主要使用三地址代码。从程序设计语言的各种结

构产生三地址代码的语义规则类似于产生语法树或后缀表示的那些规则。

７．１．１　后缀表示

表达式 Ｅ的后缀表示可以如下递归定义：

（１）如果 Ｅ是变量或常数，那么 Ｅ的后缀表示就是Ｅ本身。

（２）如果Ｅ是形式为Ｅ１ｏｐＥ２ 的表达式，其中ｏｐ是任意的二元算符，那么Ｅ的后缀表示

是 Ｅ′１Ｅ′２ｏｐ，其中Ｅ′１ 和Ｅ′２ 分别是Ｅ１ 和Ｅ２的后缀表示。



（３）如果 Ｅ是形式为（Ｅ１）的表达式，那么 Ｅ１ 的后缀表示也是 Ｅ的后缀表示。

后缀表示不需要括号，因为算符的位置及其运算对象的个数使得后缀表示仅有一种解

释。例如，（８－４）＋２的后缀表示是８４－２＋，而８－（４＋２）的缀表示８４２＋－。

上面的定义很容易拓广到含一元算符的表达式。

后缀表示的最大优点是便于计算机处理表达式。利用一个栈，自左向右扫描表达式的

后缀表示。每碰到运算对象，就把它压进栈；每碰到运算符，就从栈顶取出相应个数的运算

对象进行计算，再将结果压进栈。最终的结果留在栈顶。

后缀表示也可以拓广到表示赋值语句和控制语句，但很难用栈来描述它的计算。

后缀表示又叫做逆波兰表示，它是波兰逻辑学家卢卡西维奇发明的。

７．１．２　图形表示

语法树是一种图形化的中间表示，它是分析树的浓缩表示，描绘了源程序在语义上的层

次结构。后缀表示是语法树的一种线性表示，例如，赋值语句ａ：＝（－ｂ＋ｃ＊ｄ）＋ｃ＊ｄ的语

法树在图７．２（ａ），对应的后缀表示为

ａｂｕｍｉｎｕｓｃｄ＊＋ｃｄ＊＋ａｓｓｉｇｎ

图７．２　ａ：＝（－ｂ＋ｃ＊ｄ）＋ｃ＊ｄ的图形表示

有向无环图（ｄｉｒｅｃｔｅｄａｃｙｃｌｉｃｇｒａｈｐ，简称ｄａｇ）也是一种中间表示。和语法树相比，它以更

紧凑的方式给出同样的信息，因为公共子表达式标识出来了。见图７．２（ｂ），公共子表达式ｃ

＊ｄ不止一个父结点。在考虑代码优化时，有向无环图比语法树更适用。

表７．１的语法制导定义构造赋值语句的语法树，它是４．２节构造表达式语法树的语法

制导定义的一个拓展，其中 ｍｋｕｎｏｄｅ（ｏｐ，ｃｈｉｌｄ）是构造一元运算结点的函数。这里用的是二

义文法，假定算符的结合性和优先关系与通常的一样，虽然没有把它们加入文法。这个定义

从输入ａ：＝（－ｂ＋ｃ＊ｄ）＋ｃ＊ｄ构造出图７．２（ａ）的语法树（按照该定义，叶结点的形式应该

像图４．５的叶结点那样）。
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表７．１　构造赋值语句语法树的语法制导定义

产生式 语义规则

Ｓ→ｉｄ：＝Ｅ Ｓ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�ａｓｓｉｇｎ�，ｍｋｌｅａｆ（ｉｄ，ｉｄ．ｅｎｔｒｙ），Ｅ．ｎｐｔｒ）

Ｅ→Ｅ１＋Ｅ２ Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＋�，Ｅ１．ｎｐｔｒ，Ｅ２．ｎｐｔｒ）

Ｅ→Ｅ１＊Ｅ２ Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｎｏｄｅ（�＊�，Ｅ１．ｎｐｔｒ，Ｅ２．ｎｐｔｒ）

Ｅ→－Ｅ１ Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｕｎｏｄｅ（�ｕｍｉｎｕｓ�，Ｅ１．ｎｐｔｒ）

Ｅ→（Ｅ１） Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ Ｅ１．ｎｐｔｒ

Ｆ→ｉｄ Ｅ．ｎｐｔｒ：＝ ｍｋｌｅａｆ（ｉｄ，ｉｄ．ｅｎｔｒｙ）

修改构造结点的函数，仍然用这个语法制导定义，可以构造出有向无环图。如果构造结

点的函数首先检查是否已经有相同的结点存在，有就返回先前构造的这种结点的指针而不

是构造新结点，那么就可以得到ｄａｇ。这个语法制导定义从输入ａ：＝（－ｂ＋ｃ＊ｄ）＋ｃ＊ｄ构

造出的ｄａｇ见图７．２（ｂ）。

７．１．３　三地址代码

三地址代码是一般形式为

　　ｘ：＝ｙｏｐｚ

的语句序列，其中 ｘ、ｙ和ｚ是名字、常数或编译器产生的临时变量，ｏｐ代表算符，如定点或

浮点算术算符，或是对布尔类型数据操作的逻辑算符等。之所以叫做三地址代码，是因为每

个语句通常包含三个地址，即两个运算对象的地址和一个结果的地址。因为每个语句的右

边只有一个算符，所以源语言的表达式ｘ＋ｙ＊ｚ翻译成的三地址语句序列是

　　ｔ１：＝ ｙ＊ｚ

　　ｔ２：＝ ｘ＋ｔ１

其中ｔ１和ｔ２是编译器产生的临时名字。用临时名字保存中间结果使得较容易为三地址代

码重新安排计算次序，在后缀表示上要改变计算次序是很困难的。

三地址代码是语法树或ｄａｇ的一种线性表示，其中新增加的临时名字对应图的内部结

点。图７．２的语法树和ｄａｇ由图７．３的三地址语句序列表示。

三地址语句类似于汇编代码。语句可以有符号标号，而且可以有控制流语句。下面是

本书常用的三地址语句：

（１）形式为ｘ：＝ ｙｏｐｚ的赋值语句，其中ｏｐ是二元算术或逻辑运算。

（２）形式为ｘ：＝ ｏｐｙ的赋值语句，其中ｏｐ是一元运算。一元运算主要包括一元减、逻

辑否定、移位运算和类型转换运算。

（３）形式为ｘ：＝ ｙ的复写语句。
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ｔ１：＝－ｂ ｔ１：＝－ｂ

ｔ２：＝ ｃ＊ｄ ｔ２：＝ ｃ＊ｄ

ｔ３：＝ ｔ１＋ｔ２ ｔ３：＝ ｔ１＋ｔ２

ｔ４：＝ ｃ＊ｄ ｔ４：＝ ｔ３＋ｔ２

ｔ５：＝ ｔ３＋ｔ４ ａ：＝ｔ４

ａ：＝ｔ５

（ａ）语法树的代码 （ｂ）ｄａｇ的代码

图７．３　对应图７．２的树和ｄａｇ的三地址代码　　

（４）无条件转移ｇｏｔｏＬ。标号为Ｌ的语句是下一步将要执行的三地址语句。

（５）形如ｉｆｘｒｅｌｏｐｙｇｏｔｏＬ的条件转移。这种指令用于ｘ和ｙ的关系运算（＜、＝和＞＝

等）。如果关系成立，执行标号为Ｌ的语句；否则，与通常的顺序一样，执行ｉｆｘｒｅｌｏｐｙｇｏｔｏＬ

的下一个三地址语句。

（６）ｐａｒａｍｘ和ｃａｌｌｐ，ｎ用于过程调用，其中ｎ表示实参个数。ｒｅｔｕｒｎｙ用于过程返回，ｙ

代表返回值，它也可以不出现。过程调用的典型使用是

　　ｐａｒａｍｘ１

ｐａｒａｍｘ２

．．．

ｐａｒａｍｘｎ

ｃａｌｌｐ，ｎ

这些语句是过程调用ｐ（ｘ１，ｘ２，．．．，ｘｎ）的中间代码。

（７）形式为ｘ：＝ ｙ［ｉ］和ｘ［ｉ］：＝ｙ的索引赋值。第一个语句把ｙ的存储单元以上第ｉ

个存储单元的值赋给ｘ。第二个语句把ｙ的值赋给ｘ的存储单元以上第ｉ个存储单元。在

这些指令中，ｘ，ｙ和ｉ都代表数据对象。

（８）形式为ｘ：＝＆ｙ，ｘ：＝＊ｙ和＊ｘ：＝ ｙ的地址和指针赋值。第一个语句把ｙ的存

储单元地址赋给ｘ，可以猜想ｙ是名字（或临时变量），它表示像 ａ和 Ａ［ｉ，ｊ］这样有左值的

表达式，ｘ是指针变量或临时变量，即ｘ的右值是某个对象的左值。在第二个语句中，ｙ是

右值为存储单元地址的指针变量或临时变量，ｘ的右值等于那个存储单元的内容。最后，＊

ｘ：＝ｙ把ｙ的右值置入ｘ指向的存储单元。

选译适当的算符集合是中间代码设计的重要问题。很显然，它必须大到足以实现源语

言的操作。较小的算符集合易于在新的目标机器上实现，但是，较小的算符集合可能迫使前

端对源语言的某些运算产生较长的三地址语句序列，此时如果想产生好代码的话，优化器和

代码生成器的工作会比较艰巨。
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三地址语句是中间代码的抽象形式。在编译器中，三地址语句可以用记录来实现，这种

记录有算符域和运算对象域，不同的编译器对这种记录的设计可能是不一样的。

７．２　声 明 语 句

在分析过程或程序块的声明序列时，为局部名字建立符号表条目，并为它分配存储单

元。这样，符号表中包含名字的类型和分配给它的存储单元的相对地址等信息，相对地址是

对静态数据区基址的偏移或是对活动记录中某个基址的偏移。

前端分配地址时必须想到目标机器，目标机器的指令系统可能偏爱数据对象和它们地

址的某种安排。在这里忽略数据对象的对齐问题。

７．２．１　过程中的声明

Ｃ、Ｊａｖａ、Ｐａｓｃａｌ和ＦＯＲＴＲＡＮ这些语言的语法允许一个过程中的所有声明集中在一起处

理。在这种情况下，可用全局变量，例如ｏｆｆｓｅｔ，来记住下一个可用的相对地址。

在图７．４的翻译方案中，非终结符Ｐ产生形式为ｉｄ：Ｔ的声明序列，再产生可执行语句

Ｓ，本节先考虑声明序列。在检查第一个声明之前，ｏｆｆｓｅｔ置为０。每次为一个名字分配存储

单元时，它的偏移等于ｏｆｆｓｅｔ的当前值，同时ｏｆｆｓｅｔ增加由该名字指示的数据对象的宽度。

过程ｅｎｔｅｒ（ｎａｍｅ，ｔｙｐｅ，ｏｆｆｓｅｔ）为名字ｎａｍｅ建立符号表条目，该名字的类型是ｔｙｐｅ，它在

数据区的相对地址是ｏｆｆｓｅｔ。用综合属性ｔｙｐｅ和ｗｉｄｔｈ表示非终结符的类型和宽度（该类型

的对象所需的存储单元数）。属性ｔｙｐｅ代表从基本类型ｉｎｔｅｇｅｒ和ｒｅａｌ应用类型构造器

ｐｏｉｎｔｅｒ和ａｒｒａｙ构造的类型表达式。如果类型表达式用图形表示，那么属性ｔｙｐｅ可以是一个

指针，指向代表类型表达式的结点。

在图７．４中，整数宽度是４，实数宽度是８，数组的宽度由每个元素的宽度乘以数组元素

的个数而得到，每个指针的宽度假定为４。在Ｐａｓｃａｌ和Ｃ中，在看见指针所指对象的类型之

前可以先看见指针，由于所有的指针通常都有同样的宽度，因此这里的存储分配是简单的。

７．２．２　作用域信息的保存

现在考虑像Ｐａｓｃａｌ这样允许过程嵌套的语言。为简单起见，仅讨论无参过程，并且认为

过程不会递归。所讨论语言的文法如下：

　　Ｐ→ＤＳ

　　Ｄ→Ｄ；Ｄ｜ｉｄ：Ｔ｜ｐｒｏｃｉｄ；Ｄ；Ｓ （７．１）
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在这样的语言里，局部于每个过程的名字仍然可以用图７．４的方式来分配相对地址，每

个过程建立单独的符号表。这样，每个过程要有自己的符号表指针和自己的 ｏｆｆｓｅｔ。

　　　　　　　　Ｐ→ 　　　　　　　　　｛ｏｆｆｓｅｔ：＝０｝

　　ＤＳ

Ｄ→Ｄ；Ｄ

Ｄ→ｉｄ：Ｔ ｛ｅｎｔｅｒ（ｉｄ．ｎａｍｅ，Ｔ．ｔｙｐｅ，ｏｆｆｓｅｔ）；

ｏｆｆｓｅｔ：＝ｏｆｆｓｅｔ＋Ｔ．ｗｉｄｔｈ｝

Ｔ→ｉｎｔｅｇｅｒ ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｉｎｔｅｇｅｒ；

Ｔ．ｗｉｄｔｈ：＝４｝

Ｔ→ｒｅａｌ ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ ｒｅａｌ；

Ｔ．ｗｉｄｔｈ：＝８｝

Ｔ→ａｒｒａｙ［ｎｕｍ］ｏｆＴ１ ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ ａｒｒａｙ（ｎｕｍ．ｖａｌ，Ｔ１．ｔｙｐｅ）；

Ｔ．ｗｉｄｔｈ：＝ｎｕｍ．ｖａｌ＊Ｔ１．ｗｉｄｔｈ｝

Ｔ→↑Ｔ１ ｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ ｐｏｉｎｔｅｒ（Ｔ１．ｔｙｐｅ）；

Ｔ．ｗｉｄｔｈ：＝４｝

图７．４　计算被声明名字的类型和相对地址

在一边扫描一边建立符号表和完成存储分配的情况下，当碰到过程嵌套时，对外围过程

声明的处理需要暂时停止，等被嵌套过程处理完后再继续。可以用两个栈分别保存尚未处

理完的过程的符号表指针和它们的ｏｆｆｓｅｔ，这两个栈顶的元素分别是正在处理的过程的符号

表指针和ｏｆｆｓｅｔ。

按照这种方式，基于文法（７．１）的翻译方案见图７．５，其中 Ｔ（类型）产生式的语义动作和

图７．４的一致，我们略去；非终结符 Ｓ（语句）的语义动作在７．３节开始介绍。图７．５的语义

动作根据下面的操作定义：

（１）ｍｋｔａｂｌｅ（ｐｒｅｖｉｏｕｓ）建立新的符号表，并返回新符号表的指针。变元ｐｒｅｖｉｏｕｓ指向先前

建立的符号表，可以猜想，这是直接外围过程的符号表。指针ｐｒｅｖｉｏｕｓ放在新建符号表的首

部，首部除了包括直接外围过程的符号表的指针外，还包含所有局部变量所需存储单元的总

数等信息。

（２）ｅｎｔｅｒ（ｔａｂｌｅ，ｎａｍｅ，ｔｙｐｅ，ｏｆｆｓｅｔ）在ｔａｂｌｅ指向的符号表中为变量名ｎａｍｅ建立新条目。

和前面一样，ｅｎｔｅｒ把类型ｔｙｐｅ和相对地址ｏｆｆｓｅｔ置于该条目的域中。如果要说得详细一些的

话，本过程还需要完成检查名字是否重复定义等事情。

（３）ａｄｄｗｉｄｔｈ（ｔａｂｌｅ，ｗｉｄｔｈ）把符号表ｔａｂｌｅ所有条目的累加宽度记录在该符号表的首部。

（４）ｅｎｔｅｒｐｒｏｃ（ｔａｂｌｅ，ｎａｍｅ，ｎｅｗｔａｂｌｅ）在ｔａｂｌｅ指向的符号表中为过程名ｎａｍｅ建立新条目。
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变元ｎｅｗｔａｂｌｅ指向过程ｎａｍｅ本身的符号表。

再对图７．５的语义动作做一些解释。对于过程声明 Ｄ→ｐｒｏｃｉｄ；ＮＤ１；Ｓ，在扫描 Ｄ１ 之

前，需要建立新的符号表，并让它指向直接外围过程的符号表，然后将 Ｄ１ 中声明的名字的

条目建立在该新符号表中，同时根据新的ｏｆｆｓｅｔ进行存储分配。这些动作是通过标记非终结

符 Ｎ的动作完成的。在结束内嵌过程的扫描，执行 Ｄ→ｐｒｏｃｉｄ；ＮＤ１；Ｓ右部的动作时，由

Ｄ１ 产生的所有声明的宽度在ｏｆｆｓｅｔ栈的顶上，用ａｄｄｗｉｄｔｈ把它记录在符号表中，然后ｔｂｌｐｔｒ

（符号表指针）栈和ｏｆｆｓｅｔ栈的顶元弹出，再把过程名ｉｄ的条目建立在直接外围过程的符号

表中。这些都结束后，继续分析外围过程的声明。

非终结符 Ｍ的动作完成一些初始化的工作，它用操作 ｍｋｔａｂｌｅ（ｎｉｌ）建立最外层作用域

的符号表，并用两个ｐｕｓｈ操作来完成ｔｂｌｐｔｒ栈和ｏｆｆｓｅｔ栈的初始化。

　　　　　　　Ｐ→ＭＤＳ　　　　　　｛ａｄｄｗｉｄｔｈ（ｔｏｐ（ｔｂｌｐｔｒ），ｔｏｐ（ｏｆｆｓｅｔ））；

ｐｏｐ（ｔｂｌｐｔｒ）；ｐｏｐ（ｏｆｆｓｅｔ）｝

Ｍ→ε ｛ｔ：＝ ｍｋｔａｂｌｅ（ｎｉｌ）；

ｐｕｓｈ（ｔ，ｔｂｌｐｔｒ）；ｐｕｓｈ（０，ｏｆｆｓｅｔ）｝

Ｄ→Ｄ１；Ｄ２

Ｄ→ｐｒｏｃｉｄ；ＮＤ１；Ｓ ｛ｔ：＝ｔｏｐ（ｔｂｌｐｔｒ）；

ａｄｄｗｉｄｔｈ（ｔ，ｔｏｐ（ｏｆｆｓｅｔ））；

ｐｏｐ（ｔｂｌｐｔｒ）；ｐｏｐ（ｏｆｆｓｅｔ）；

ｅｎｔｅｒｐｒｏｃ（ｔｏｐ（ｔｂｌｐｔｒ），ｉｄ．ｎａｍｅ，ｔ）｝

Ｄ→ｉｄ：Ｔ ｛ｅｎｔｅｒ（ｔｏｐ（ｔｂｌｐｔｒ），ｉｄ．ｎａｍｅ，Ｔ．ｔｙｐｅ，ｔｏｐ（ｏｆｆｓｅｔ））；

ｔｏｐ（ｏｆｆｓｅｔ）：＝ｔｏｐ（ｏｆｆｓｅｔ）＋Ｔ．ｗｉｄｔｈ｝

Ｎ→ε ｛ｔ：＝ ｍｋｔａｂｌｅ（ｔｏｐ（ｔｂｌｐｔｒ））；

ｐｕｓｈ（ｔ，ｔｂｌｐｔｒ）；ｐｕｓｈ（０，ｏｆｆｓｅｔ）｝

图７．５　处理嵌套过程中的声明

按图７．５的翻译方案，为图６．１７的Ｐａｓｃａｌ程序生成的符号表在图７．６给出。过程的符

号表之间用双向链连接，从这个双向链可以知道过程的嵌套关系，例如，过程ｒｅａｄａｒｒａｙ、

ｅｘｃｈａｎｇｅ和ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ的符号表逆向指向直接外围过程ｓｏｒｔ的符号表，而ｓｏｒｔ的符号表中有３

个指针指向这３个过程。

当碰到名字的引用性出现时，若在本过程的符号表中找不到这个名字，那么就需要到它

的外围过程的符号表中去找，逆向指针可用于这个目的。若语言有预定义的标准标识符（程

序员可以重新定义其含义），如Ｐａｓｃａｌ语言的ｉｎｔｅｇｅｒ，ｔｒｕｅ等，那么主过程符号表的逆向指针

应该指向标准标识符的符号表，以便确定程序员没有定义的标识符是不是一个标准标识符。
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我们实际上已经解释了７．３节用到的符号表查找函数ｌｏｏｋｕｐ。

如果允许过程递归的话，图７．５的翻译方案需要修改。在产生式Ｄ→ｐｒｏｃｉｄ；ＮＤ１；Ｓ的

语义动作中，该过程ｉｄ是在把该过程体处理完后再进入符号表的，这样，在Ｓ中若有直接递

归调用，在符号表查找该ｉｄ时会报告没有定义。

若是有参过程，对构造符号表来说，形式参数的处理和其他局部名字的处理没有很大的

区别，但是填在条目中的属性，如存储分配信息等，会有些区别。

如果是一遍扫描的编译器，每个过程被扫描后，它的目标代码已经生成，若无其他需要，

该过程的符号表可以释放。这时编译器可以将符号表组织成一个栈，碰到一个过程声明时

将该过程声明的名字进栈，该过程被扫描结束时将它的符号全部弹出栈。

图７．６　嵌套过程的符号表

７．２．３　记录的域名

在图７．４文法上增加下面一个产生式使得非终结符 Ｔ除了可以产生基本类型、指针和

数组外，还能产生记录类型：

　　Ｔ→ｒｅｃｏｒｄＤｅｎｄ

在图７．７的翻译方案中，语义动作强调了记录类型中域的存储安排同过程的局部名字在活

动记录中安排的相似性。因为过程定义不影响图７．５的宽度计算，因此把上面的产生式放
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宽到允许过程定义出现在记录类型里面，这只是为了翻译方案的简洁易懂。

看见关键字ｒｅｃｏｒｄ后，标记非终结符Ｌ的动作为域名建立新的符号表。该符号表的指

针压进ｔｂｌｐｔｒ栈，相对地址０压入ｏｆｆｓｅｔ栈。产生式 Ｄ→ｉｄ：Ｔ的动作把域名ｉｄ的信息加入

记录类型的符号表。在记录类型的域分析完后，ｏｆｆｓｅｔ栈顶保存记录类型中所有对象的总宽

度。在图７．７中，ｅｎｄ后的动作把总宽度作为综合属性 Ｔ．ｗｉｄｔｈ返回。把构造器ｒｅｃｏｒｄ作用

于该记录的符号表指针可以得到Ｔ．ｔｙｐｅ。在７．３节，这个指针用来恢复记录类型中域名的

名字、类型和相对地址。

　　　　　　　　　Ｔ→ｒｅｃｏｒｄＬＤｅｎｄ　　｛Ｔ．ｔｙｐｅ：＝ｒｅｃｏｒｄ（ｔｏｐ（ｔｂｌｐｔｒ））；

Ｔ．ｗｉｄｔｈ：＝ｔｏｐ（ｏｆｆｓｅｔ）；

ｐｏｐ（ｔｂｌｐｔｒ）；ｐｏｐ（ｏｆｆｓｅｔ）｝

Ｌ→ε ｛ｔ：＝ｍｋｔａｂｌｅ（ｎｉｌ）；

ｐｕｓｈ（ｔ，ｔｂｌｐｔｒ）；ｐｕｓｈ（０，ｏｆｆｓｅｔ）｝

图７．７　为记录中的域名建立符号表

记录类型定义和过程声明的处理还是有区别的。处理记录类型时并未真正为哪个变量

分配了存储单元，只是决定了该类型的宽度和每个域在记录存储空间中的相对位置。在处

理记录类型的变量声明时，才真正在活动记录中为该记录类型的变量分配存储单元。

７．３　赋 值 语 句

在本节中，表达式的类型可以是整型、实型、数组和记录。为使翻译方案简洁，采用二义

的表达式文法，并选择加运算作为二元运算的代表。作为赋值语句翻译成三地址指令的一

部分，下面说明怎样从符号表中查找名字，怎样访问数组元素和访问记录的域。

７．３．１　符号表中的名字

在７．１节介绍中间语言时，为直观起见，让名字本身直接出现在中间语言中，但是应该

把名字理解为它们在符号表中位置的指针。实际在处理源程序时，当在赋值语句中遇到名

字的时候，需要在符号表中查找它的定义，获得它的属性，然后在生成的三地址代码中使用

它在符号表中位置的指针。

在图７．８的翻译方案中，名字ｉｄ的 ｎａｍｅ属性代表组成该名字的字符序列，ｌｏｏｋｕｐ（ｉｄ．

ｎａｍｅ）用于根据名字的拼写检查符号表中是否存在该名字的条目。如果有，返回该条目的
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指针，否则ｌｏｏｋｕｐ返回ｎｉｌ，以表示没有找到。是否有过程嵌套，会影响ｌｏｏｋｕｐ函数的设计，

但不影响图７．８的翻译方案使用该函数来查符号表。

　　　　　　　　Ｓ→ｉｄ：＝ Ｅ　　｛ｐ：＝ｌｏｏｋｕｐ（ｉｄ．ｎａｍｅ）；

ｉｆｐ≠ｎｉｌｔｈｅｎ

ｅｍｉｔ（ｐ，�：＝�，Ｅ．ｐｌａｃｅ）

ｅｌｓｅｅｒｒｏｒ｝

Ｅ→Ｅ１＋Ｅ２ ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，Ｅ１．ｐｌａｃｅ，�＋�，Ｅ２．ｐｌａｃｅ）｝

Ｅ→－Ｅ１ ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，�ｕｍｉｎｕｓ�，Ｅ１．ｐｌａｃｅ）｝

Ｅ→（Ｅ１） ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ Ｅ１．ｐｌａｃｅ｝

Ｅ→ｉｄ ｛ｐ：＝ｌｏｏｋｕｐ（ｉｄ．ｎａｍｅ）；

ｉｆｐ≠ｎｉｌｔｈｅｎ

Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ｐ

ｅｌｓｅｅｒｒｏｒ｝

图７．８　为赋值语句产生三地址代码的翻译方案

Ｅ的属性ｐｌａｃｅ用来记住符号表条目的地址。函数ｎｅｗｔｅｍｐ用来产生一个新的临时变

量的名字，把该名字也存入符号表，并返回该条目的地址。过程ｅｍｉｔ将其参数写到输出文

件上，就像Ｐａｓｃａｌ语言的ｗｒｉｔｅｌｎ一样。ｅｍｉｔ的参数构成一个三地址语句。

如果碰到像ｐ．ｉｎｆｏ这样对记录的域的访问，如何查表找到所需的属性呢？首先，从过程

的名字表中可以找到ｐ，它应该是记录类型的变量。根据７．２．３节我们可以知道，ｐ的类型

是ｒｅｃｏｒｄ（ｔｂｌｐｔｒ），ｔｂｌｐｔｒ是该记录类型的符号表，从该表中可以找到ｉｎｆｏ的条目，从而我们可

以得到所需的属性。

７．３．２　临时名字的重新使用

使用这样的假定：每当需要临时变量时，ｎｅｗｔｅｍｐ产生新的临时名字。这在优化编译器

中尤其有用，在第９章将会看到这样做是合理的。但是，大量临时变量会增加编译时符号表

管理的负担，在非优化编译器中也会增加运行时临时数据占用的空间。可以根据临时变量

的生存期特征，修改ｎｅｗｔｅｍｐ函数，使临时变量可以重新使用。

在语法制导的翻译期间，大量的临时变量由图７．８这样的语义动作产生。例如，Ｅ→Ｅ１

＋Ｅ２的动作产生的代码的一般形式为：

　　计算 Ｅ１ 到ｔ１
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　　计算 Ｅ２ 到ｔ２

　　ｔ３：＝ｔ１＋ｔ２

从综合属性 Ｅ．ｐｌａｃｅ的动作可以看出，ｔ１和ｔ２ 在程序的其他地方并不引用。这些临时变量

的生存期像配对括号那样嵌套或并列。事实上，计算 Ｅ２ 时用的所有临时变量的生存期都

包含在ｔ１的生存期中。所以有可能修改ｎｅｗｔｅｍｐ，使得它在过程的数据区域中用一个小数

组来保存临时数据，好像它是一个栈一样。

为简单起见，假定仅处理整数。使用一个计数器ｃ，它的初值为０。每当临时名字作为

运算对象使用时，ｃ减少１；每当要求产生新的临时名字时，使用Ｓ｜ｃ，并把ｃ加１。注意，这个

临时数据的“栈”在运行时并没有压栈和退栈的操作，虽然编译器可能碰巧会产生在“栈顶”

存或取临时数据的指令。

例７．１　考虑赋值语句

　　ｘ：＝ａ＊ｂ＋ｃ＊ｄ－ｅ＊ｆ

表７．２给出了ｎｅｗｔｅｍｐ被修改后，由图７．８的语义动作产生的三地址语句序列。这张表还包

含了每个语句生成中间代码后ｃ的“当前值”。例如计算Ｓ｜０－Ｓ｜１时，ｃ的值减小到０，所以用

Ｓ｜０来保存结果。 �

有些场合，例如循环语句，临时变量的赋值和／或引用不止一次，这时临时变量不能按上

述后进先出的方式指派名字。由于它们很少出现，可以对所有这样的临时值单独指派名字。

表７．２　基于临时变量生成期特征的三地址代码

语句 ｃ的值

０

　Ｓ｜０：＝ａ＊ｂ １

　Ｓ｜１：＝ｃ＊ｄ ２

　Ｓ｜０：＝Ｓ｜０＋Ｓ｜１ １

　Ｓ｜１：＝ｅ＊ｆ ２

　Ｓ｜０：＝Ｓ｜０－Ｓ｜１ １

　ｘ：＝Ｓ｜０ ０

７．３．３　数组元素的地址计算

一个数组的所有元素通常按一定的次序存于连续的存储块中，这样可以迅速访问这些

元素。一维数组的元素一般是顺序存放，如果每个数组元素的宽度是 ｗ，那么一维数组Ａ

的第ｉ个元素从地址

　　ｂａｓｅ＋（ｉ－ｌｏｗ）×ｗ （７．２）
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开始，其中ｌｏｗ是下标的下界，ｂａｓｅ是分配给该数组的地址（可能是活动记录中的相对地

址），即ｂａｓｅ是Ａ［ｌｏｗ］的地址。

如果把表达式（７．２）重写成

　　ｉ×ｗ＋（ｂａｓｅ－ｌｏｗ×ｗ）

那么可以在编译时完成该表达式后一部分的计算，从而减少了运行时的计算。

二维数组通常用两种形式之一存储：行为主（一行接一行）或列主为（一列接一列）。

ＦＯＲＴＲＡＮ语言使用列为主形式，Ｐａｓｃａｌ语言和Ｃ语言都使用行为主形式。对于一个２×３的

Ａ数组，若是行为主，其元素的存放次序是：

　　Ａ［１，１］，Ａ［１，２］，Ａ［１，３］，Ａ［２，１］，Ａ［２，２］，Ａ［２，３］

若是列为主，其元素的存放次序是：

　　Ａ［１，１］，Ａ［２，１］，Ａ［１，２］，Ａ［２，２］，Ａ［１，３］，Ａ［２，３］

在行为主的情况下，因为Ａ［ｉ，ｊ］等价于Ａ［ｉ］［ｊ］，因此可以说是各个数组Ａ［ｉ］依次连续存放。

在行为主的两维数组情况下，Ａ［ｉ１，ｉ２］的地址可以由公式

　　ｂａｓｅ＋（（ｉ１－ｌｏｗ１）×ｎ２＋（ｉ２－ｌｏｗ２））×ｗ

计算，其中ｌｏｗ１ 和ｌｏｗ２ 分别是这两维的下界，ｎ２是第２维的大小。即，如果ｈｉｇｈ２是ｉ２值的

上界，那么ｎ２＝ｈｉｇｈ２－ｌｏｗ２＋１。假定ｉ１ 和ｉ２ 是编译时不能知道的值，我们可以把上面表

达式重写成

　　（（ｉ１×ｎ２）＋ｉ２）×ｗ＋（ｂａｓｅ－（（ｌｏｗ１×ｎ２）＋ｌｏｗ２）×ｗ） （７．３）

同样，该表达式的后一项可以在编译时计算。

可以推广行为主或列为主的形式到多维数组。行为主形式的存储可以这样理解，当朝

高地址扫描存储块时，最右边的下标变化最快，就像里程计上的数字。表达式（７．３）的推广

使得Ａ［ｉ１，ｉ２，．．．，ｉｋ］的地址表达式如下：

　　（（．．．（（ｉ１×ｎ２＋ｉ２）×ｎ３＋ｉ３）．．．）×ｎｋ＋ｉｋ）×ｗ

　　　　＋ｂａｓｅ－（（．．．（（ｌｏｗ１×ｎ２＋ｌｏｗ２）×ｎ３＋ｌｏｗ３）．．．）×ｎｋ＋ｌｏｗｋ）×ｗ （７．４）

因为对所有的ｊ，ｎｊ＝ｈｉｇｈｊ－ｌｏｗｊ＋１是固定的，（７．４）第２行的项可以在编译器分析数组声

明时计算，存于符号表的Ａ条目中。列为主的形式的布局相反，最左边的下标变化最快。

某些语言允许数组的大小在过程调用时动态指定，这种数组在运行栈上的分配在６．２

节已经讨论了，其元素的访问公式和固定大小的数组相同，但由于上下界在编译时不知道，

因此地址计算全部在运行时完成。

７．３．４　数组元素地址计算的翻译方案

根据（７．４）式知道，ｋ维数组引用Ａ［ｉ１，ｉ２，．．．，ｉｋ］的三地址代码主要是完成

　　（．．．（（ｉ１×ｎ２＋ｉ２）×ｎ３＋ｉ３）．．．）×ｎｋ＋ｉｋ （７．５）
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的计算，然后乘以 ｗ，再加上（７．４）式第２行的值。（７．５）式的值可以由递推计算

　　ｅ１＝ｉ１

　　ｅｍ＝ｅｍ－１×ｎｍ＋ｉｍ （７．６）

来完成一直到 ｍ＝ｋ为止。

根据（７．６）的递推计算，除了第一个下标表达式ｉ１ 外，对其他每一个下标表达式，需要

产生乘和加两个三地址语句（除了下标表达式本身值计算的三地址语句外），因此在处理下

标表达式时需要访问符号表中Ａ的条目，以得到Ａ各维的大小。

如果用有下列产生式

　　Ｌ→ｉｄ［Ｅｌｉｓｔ］｜ｉｄ

　　Ｅｌｉｓｔ→Ｅｌｉｓｔ，Ｅ｜Ｅ

的非终结符Ｌ取代图７．８中ｉｄ，那么数组引用可以出现在赋值语句中。如果仅用综合属性，

在处理 Ｅｌｉｓｔ→Ｅ和Ｅｌｉｓｔ→Ｅｌｉｓｔ，Ｅ时，访问不到符号表中Ａ的条目，因为这是数组ｉｄ的属

性。加标记非终结符也解决不了。为了解决这个问题，将产生式重写为

　　Ｌ→Ｅｌｉｓｔ］｜ｉｄ

　　Ｅｌｉｓｔ→Ｅｌｉｓｔ，Ｅ｜ｉｄ［Ｅ

即数组名和最左边一个下标表达式连在一起。这个文法虽然不直观，但是从下面的翻译方

案可以知道它能解决我们的问题。

使用 Ｅｌｉｓｔ的综合属性ａｒｒａｙ来传递符号表中数组名条目的指针，并使用 Ｅｌｉｓｔ．ｎｄｉｍ来

记录已分析过的下标表达式的个数。函数ｌｉｍｉｔ（ａｒｒａｙ，ｊ）返回ｎｊ，它是该数组（ａｒｒａｙ指向它

的符号表条目）第ｊ维的大小。函数 ｂａｓｅ（ａｒｒａｙ）和ｉｎｖａｒｉａｎｔ（ａｒｒａｙ）分别从符号表条目中取

（７．４）式第２行ｂａｓｅ的值和除ｂａｓｅ以外部分的值。最后，Ｅｌｉｓｔ．ｐｌａｃｅ指示临时变量，该变量

保存根据 Ｅｌｉｓｔ的下标表达式计算的值。

左值 Ｌ有两个属性，ｐｌａｃｅ和ｏｆｆｓｅｔ。当Ｌ是简单名字时，Ｌ．ｐｌａｃｅ是该名字的符号表条

目指针，Ｌ．ｏｆｆｓｅｔ是ｎｕｌｌ，后者表示该左值是一个简单名字而不是数组元素引用。和图７．８

一样，非终结符 Ｅ有ｐｌａｃｅ属性，并且含义一样。

将语义动作加到下面文法上：

　　（１）Ｓ→Ｌ：＝ Ｅ

（２）Ｅ→Ｅ＋Ｅ

（３）Ｅ→（Ｅ）

（４）Ｅ→Ｌ

（５）Ｌ→Ｅｌｉｓｔ］

（６）Ｌ→ｉｄ

（７）Ｅｌｉｓｔ→Ｅｌｉｓｔ，Ｅ
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（８）Ｅｌｉｓｔ→ｉｄ［Ｅ

和没有介绍数组元素引用时的表达式一样，三地址代码由调用过程ｅｍｉｔ产生。

如果 Ｌ是简单名字，则产生正常的赋值；否则产生对由 Ｌ的两个属性确定的存储单元

的索引赋值：

　　（１）Ｓ→Ｌ：＝ Ｅ　｛ｉｆＬ．ｏｆｆｓｅｔ＝ｎｕｌｌｔｈｅｎ／＊Ｌ是简单变量＊／

ｅｍｉｔ（Ｌ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，Ｅ．ｐｌａｃｅ）

ｅｌｓｅ

ｅｍｉｔ（Ｌ．ｐｌａｃｅ，�［�，Ｌ．ｏｆｆｓｅｔ，�］�，�：＝�，Ｅ．ｐｌａｃｅ）｝

算术表达式的代码和图７．８的完全一样：

（２）Ｅ→Ｅ１＋Ｅ２ ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，Ｅ１．ｐｌａｃｅ，�＋�，Ｅ２．ｐｌａｃｅ）｝

（３）Ｅ→（Ｅ１） ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ Ｅ１．ｐｌａｃｅ｝

如果Ｅ产生数组元素Ｌ，则需要Ｌ的右值，可用索引得到存储单元Ｌ．ｐｌａｃｅ［Ｌ．ｏｆｆｓｅｔ］的内容：

（４）Ｅ→Ｌ ｛ｉｆＬ．ｏｆｆｓｅｔ＝ｎｕｌｌｔｈｅｎ／＊Ｌ是简单变量＊／

Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ Ｌ．ｐｌａｃｅ

ｅｌｓｅｂｅｇｉｎ

Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，Ｌ．ｐｌａｃｅ，�［�，Ｌ．ｏｆｆｓｅｔ，�］�）

ｅｎｄ｝

Ｌ．ｐｌａｃｅ和Ｌ．ｏｆｆｓｅｔ都是新的临时变量，前者对应（７．４）式的第二项；后者保存 ｗ乘以Ｅｌｉｓｔ．

ｐｌａｃｅ的值，对应（７．４）的第一项：

（５）Ｌ→Ｅｌｉｓｔ］ ｛Ｌ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｌ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，ｂａｓｅ（Ｅｌｉｓｔ．ａｒｒａｙ），�（�，ｉｎｖａｒｉａｎｔ（Ｅｌｉｓｔ．

ａｒｒａｙ））；

Ｌ．ｏｆｆｓｅｔ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｌ．ｏｆｆｓｅｔ，�：＝�，Ｅｌｉｓｔ．ｐｌａｃｅ，�（�，ｗ）｝

ｏｆｆｓｅｔ为空时表示简单名字：

（６）Ｌ→ｉｄ ｛Ｌ．ｐｌａｃｅ：＝ｉｄ．ｐｌａｃｅ；

Ｌ．ｏｆｆｓｅｔ：＝ｎｕｌｌ｝

当看见下一个下标表达式时，使用递推公式（７．６）。在下面的动作中，Ｅｌｉｓｔ１．ｐｌａｃｅ对应（７．６）的

ｅｍ－１，Ｅｌｉｓｔ．ｐｌａｃｅ对应ｅｍ。如果Ｅｌｉｓｔ１有 ｍ－１个成分，那么产生式左边的Ｅｌｉｓｔ有 ｍ个成分：

（７）Ｅｌｉｓｔ→Ｅｌｉｓｔ１，Ｅ｛ｔ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｍ：＝ Ｅｌｉｓｔ１．ｎｄｉｍ＋１；
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ｅｍｉｔ（ｔ，�：＝�，Ｅｌｉｓｔ１．ｐｌａｃｅ，�（�，ｌｉｍｉｔ（Ｅｌｉｓｔ１．ａｒｒａｙ，ｍ））；

ｅｍｉｔ（ｔ，�：＝�，ｔ，�＋�，Ｅ．ｐｌａｃｅ）；

Ｅｌｉｓｔ．ａｒｒａｙ：＝ Ｅｌｉｓｔ１．ａｒｒａｙ；

Ｅｌｉｓｔ．ｐｌａｃｅ：＝ｔ；

Ｅｌｉｓｔ．ｎｄｉｍ：＝ ｍ｝

下面的 Ｅ．ｐｌａｃｅ保存表达式Ｅ的值，也是（７．６）式 ｍ＝１时的值：

（８）Ｅｌｉｓｔ→ｉｄ［Ｅ ｛Ｅｌｉｓｔ．ｐｌａｃｅ：＝ Ｅ．ｐｌａｃｅ；

Ｅｌｉｓｔ．ｎｄｉｍ：＝１；

Ｅｌｉｓｔ．ａｒｒａｙ：＝ｉｄ．ｐｌａｃｅ｝

图７．９　ｘ：＝Ａ［ｙ，ｚ］的注释分析树

例７．２　设Ａ是１０×２０的数组，ｎ１＝１０且ｎ２＝２０，取ｗ＝４。赋值语句ｘ：＝ Ａ［ｙ，ｚ］的

注释分析树如图７．９所示。该赋值语句翻译成下列三地语句序列

　　ｔ１：＝ｙ×２０

ｔ１：＝ｔ１＋ｚ

ｔ２：＝Ａ－８４

ｔ３：＝４×ｔ１
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ｔ４：＝ｔ２［ｔ３］

ｘ：＝ｔ４

对每个变量，我们已用它的名字代替了ｉｄ．ｐｌａｃｅ。 �

７．３．５　类型转换

到目前为止的中间代码生成，都忽略了可能有的数据对象的类型转换操作。考虑上述

赋值语句的文法，假定有整数和实数两个类型，必要时整数可转为实数。这里直接使用在

５．３节已经熟悉的属性Ｅ．ｔｙｐｅ，它的值是ｒｅａｌ或ｉｎｔｅｇｅｒ，并且还忽略类型错误的检查。

Ｅ→Ｅ＋Ｅ和大多数其他产生式的语义动作都可以修改成必要时产生ｘ：＝ｉｎｔｔｏｒｅａｌｙ的

三地址语句，它的作用是把整数ｙ转换成值相等的实数，再赋给ｘ，还必须给算符一个标记，

用以标明这是定点还是浮点算术运算。产生式 Ｅ→Ｅ１＋Ｅ２ 的完整语义动作列在图７．１０。

　　　　　　　　　　Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｉｆＥ１．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒａｎｄＥ２．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

　　ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，Ｅ１．ｐｌａｃｅ，�ｉｎｔ＋�，Ｅ２．ｐｌａｃｅ）；

　　Ｅ．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒ

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｉｆＥ１．ｔｙｐｅ＝ｒｅａｌａｎｄＥ２．ｔｙｐｅ＝ｒｅａｌｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

　　ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，Ｅ１．ｐｌａｃｅ，�ｒｅａｌ＋�，Ｅ２．ｐｌａｃｅ）；

　　Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｒｅａｌ

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｉｆＥ１．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒａｎｄＥ２．ｔｙｐｅ＝ｒｅａｌｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

　　ｕ：＝ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（ｕ，�：＝�，�ｉｎｔｔｏｒｅａｌ�，Ｅ１．ｐｌａｃｅ）；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，ｕ，�ｒｅａｌ＋�，Ｅ２．ｐｌａｃｅ）；

Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ ｒｅａｌ

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｉｆＥ１．ｔｙｐｅ＝ｒｅａｌａｎｄＥ２．ｔｙｐｅ＝ｉｎｔｅｇｅｒｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

　　ｕ：＝ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（ｕ，�：＝�，�ｉｎｔｔｏｒｅａｌ�，Ｅ２．ｐｌａｃｅ）；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，Ｅ１．ｐｌａｃｅ，�ｒｅａｌ＋�，ｕ）；

Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ ｒｅａｌ

ｅｎｄ

ｅｌｓｅ

　　Ｅ．ｔｙｐｅ：＝ｔｙｐｅ ｅｒｒｏｒ；

图７．１０　Ｅ→Ｅ１＋Ｅ２ 的语义动作
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例如，假定ｘ和ｙ的类型是ｒｅａｌ，ｉ和ｊ的类型是ｉｎｔｅｇｅｒ，对于输入

　　ｘ：＝ｙ＋ｉ＊ｊ

根据图７．１０，输出的三地址语句序列是

　　ｔ１：＝ｉｉｎｔ×ｊ

ｔ２：＝ｉｎｔｔｏｒｅａｌｔ１

ｔ３：＝ｙｒｅａｌ＋ｔ２

ｘ：＝ｔ３

图７．１０的语义动作为非终结符Ｅ使用了两个属性Ｅ．ｐｌａｃｅ和Ｅ．ｔｙｐｅ。

７．４　布尔表达式和控制流语句

在编程语言中，布尔表达式有两个基本目的，它们用于计算逻辑值，但更经常的是在控

制流语句中用作条件表达式，如ｉｆ－ｔｈｅｎ、ｉｆ－ｔｈｅｎ－ｅｌｓｅ或者ｗｈｉｌｅ－ｄｏ语句。

布尔表达式也可以像算术表达式那样递归地定义。下面是本节所用的布尔表达式文

法，其中ｒｅｌｏｐ是关系算符，为简单起见，它的两个运算对象都只允许是变量。

　　Ｅ→ＥｏｒＥ｜ＥａｎｄＥ｜ｎｏｔＥ｜（Ｅ）｜ｉｄｒｅｌｏｐｉｄ｜ｔｒｕｅ｜ｆａｌｓｅ

按习惯，我们认为ｏｒ和ａｎｄ都是左结合的，ｏｒ的优先级最低，然后是ａｎｄ，最后是ｎｏｔ。

在有些情况下，只要完成了布尔表达式的部分计算就可以知道表达式的结果，那么表达

式剩下的部分是否还要计算？编程语言的语义决定布尔表达式是否需要全部计算。Ｐａｓｃａｌ

语言要求所有部分都必须计算，而Ｃ语言允许部分计算。如果语言定义允许（或要求）部分

布尔表达式不计算，那么，编译器可以优化布尔表达式的计算，使之只计算足以确定它值的

那部分表达式。我们把这样的计算称为“短路”计算。因此，在 Ｅ１ｏｒＥ２ 这样的表达式中，

Ｅ１或Ｅ２ 可能不必计算（或不必完全计算）。但是如果Ｅ１或Ｅ２是有副作用的表达式（即含改

变非局部变量的函数），那就可能会出现与预期不一致的结果。为避免不同的优化有不同的

结果，有些语言对短路计算做了严格的语义规定，把 Ｅ１ｏｒＥ２定义成

　　ｉｆＥ１ｔｈｅｎｔｒｕｅｅｌｓｅＥ２

把 Ｅ１ａｎｄＥ２ 定义成

　　ｉｆＥ１ｔｈｅｎＥ２ｅｌｓｅｆａｌｓｅ

表示布尔表达式的值有两种主要方法。第一种方法是把真和假数值化，使布尔表达式

的计算类似于算术表达式的计算，常常用１表示真，用０表示假。当然还有许多其他的编码

方式，例如，可以用非０表示真，用０表示假，或者用非负数表示真，用负数表示假。

实现布尔表达式的第二种方法是用控制流，即用程序中的位置来表示布尔表达式的值，
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它适用于短路计算的情况，用这种方式实现控制流语句中的布尔表达式尤其方便。因为对

于控制流语句来说，只要能根据布尔表达式的情况从正确的位置继续执行就可以了，对它的

值无须再关心。

７．４．１　布尔表达式的翻译

首先考虑用１和０分别表示真和假，并且布尔表达式将从左到右地完全计算。显然，这

时布尔表达式的中间代码生成和算术表达式的没有多少区别。例如：

　　ａｏｒｂａｎｄｎｏｔｃ

翻译成的三地址语句序列是

　　ｔ１：＝ｎｏｔｃ

ｔ２：＝ｂａｎｄｔ１

ｔ３：＝ａｏｒｔ２

ａ＜ｂ这样的关系表达式等价于条件语句ｉｆａ＜ｂｔｈｅｎ１ｅｌｓｅ０，它被翻译成的三地址语句

序列是（因为涉及转移指令，所以需要给语句以编号，这里从１００开始编号是随意的）：

　　１００：ｉｆａ＜ｂｇｏｔｏ１０３

１０１：ｔ：＝０

１０２：ｇｏｔｏ１０４

１０３：ｔ：＝１

１０４：

为布尔表达式产生三地址代码的翻译方案见图７．１１。在这个方案中，变量ｎｅｘｔｓｔａｔ给出

输出序列中下一个三地址语句的序号，ｅｍｉｔ在产生每个三地址语句后将ｎｅｘｔｓｔａｔ加１。我们

给ｒｅｌｏｐ以属性ｏｐ，用来确定该关系算符究竟代表哪个关系运算。

　　　　　Ｅ→Ｅ１ｏｒＥ２　　　　｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，Ｅ１．ｐｌａｃｅ，�ｏｒ�Ｅ２．ｐｌａｃｅ）｝

Ｅ→Ｅ１ａｎｄＥ２ ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，Ｅ１．ｐｌａｃｅ，�ａｎｄ�，Ｅ２．ｐｌａｃｅ）｝

Ｅ→ｎｏｔＥ１ ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，�ｎｏｔ�，Ｅ１．ｐｌａｃｅ）｝

Ｅ→（Ｅ１） ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ Ｅ１．ｐｌａｃｅ｝

Ｅ→ｉｄ１ｒｅｌｏｐｉｄ２ ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（�ｉｆ�，ｉｄ１．ｐｌａｃｅ，ｒｅｌｏｐ．ｏｐ，ｉｄ２．ｐｌａｃｅ，�ｇｏｔｏ�，ｎｅｘｔｓｔａｔ＋３）；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，�０�）；
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ｅｍｉｔ（�ｇｏｔｏ�，ｎｅｘｔｓｔａｔ＋２）；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，�１�）｝

Ｅ→ｔｒｕｅ ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，�１�）｝

Ｅ→ｆａｌｓｅ ｛Ｅ．ｐｌａｃｅ：＝ ｎｅｗｔｅｍｐ；

ｅｍｉｔ（Ｅ．ｐｌａｃｅ，�：＝�，�０�）｝

图７．１１　用数值表示布尔值的翻译方案

例７．３　图７．１１的翻译方案为表达式ａ＜ｂｏｒｃ＜ｄａｎｄｅ＜ｆ产生的三地址代码如图

７．１２所示。 �

　　　　　　　　　　　１００：ｉｆａ＜ｂｇｏｔｏ１０３　　　　１０７：ｔ２：＝１

１０１：ｔ１：＝０ １０８：ｉｆｅ＜ｆｇｏｔｏ１１１

１０２：ｇｏｔｏ１０４ １０９：ｔ３：＝０

１０３：ｔ１：＝１ １１０：ｇｏｔｏ１１２

１０４：ｉｆｃ＜ｄｇｏｔｏ１０７ １１１：ｔ３：＝１

１０５：ｔ２：＝０ １１２：ｔ４：＝ｔ２ａｎｄｔ３

１０６：ｇｏｔｏ１０８ １１３：ｔ５：＝ｔ１ｏｒｔ４

图７．１２　ａ＜ｂｏｒｃ＜ｄａｎｄｅ＜ｆ的翻译

７．４．２　控制流语句的翻译

现在考虑ｉｆ－ｔｈｅｎ，ｉｆ－ｔｈｅｎ－ｅｌｓｅ，ｗｈｉｌｅ－ｄｏ和顺序语句到三地址语句的翻译，这些语句

由下面的文法产生：

　　Ｓ→ｉｆＥｔｈｅｎＳ１

｜ｉｆＥｔｈｅｎＳ１ｅｌｓｅＳ２

｜ｗｈｉｌｅＥｄｏＳ１

｜Ｓ１；Ｓ２

在这些产生式中，Ｅ是布尔表达式。图７．１３用图形表示出这四个语句的三地址代码的结

构。图中 Ｅ．ｃｏｄｅ和Ｓ．ｃｏｄｅ分别表示Ｅ和Ｓ的三地址代码，它们在图中的次序就表示了它

们在整个代码中的次序。例如在ｉｆ－ｔｈｅｎ的结构图中，Ｅ．ｃｏｄｅ在Ｓ．ｃｏｄｅ的上面，它表示 Ｅ

的三地址代码在Ｓ的三地址代码前面。

图７．１３中的 Ｅ．ｔｒｕｅ，Ｅ．ｆａｌｓｅ，Ｓ．ｂｅｇｉｎ和Ｓ．ｎｅｘｔ都是三地址语句的标号，它们都是继承

属性。图（ａ）为ｉｆ－ｔｈｅｎ的结构图，由于Ｓ１．ｃｏｄｅ究竟有多少个语句在翻译Ｅ时是不知道的，
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图７．１３　ｉｆ－ｔｈｅｎ，ｉｆ－ｔｈｅｎ－ｅｌｓｅ，ｗｈｉｌｅ－ｄｏ和顺序语句的代码

因此不能像上一小节那样，用ｎｅｘｔｓｔａｔ加一个适当的常数来确定Ｓ１．ｃｏｄｅ的第一个语句的编

号。在这里，给三地址语句以符号标号，函数ｎｅｗｌａｂｅｌ每次调用时返加一个新的符号标号。

对布尔表达式 Ｅ，用两个标号 Ｅ．ｔｒｕｅ和Ｅ．ｆａｌｓｅ分别表示Ｅ为真和为假时控制流应该

转向的标号，这两个属性由 Ｅ的上下文决定。Ｓ．ｂｅｇｉｎ是Ｓ第一个三地址语句的标号，Ｓ．

ｎｅｘｔ表示执行完Ｓ后应该执行的第一个三地址语句的标号，它们都由 Ｓ的上下文决定。对

于Ｓ１；Ｓ２ 的情况，Ｓ１的ｎｅｘｔ显然是Ｓ２ 的第一条语句，如图７．１３（ｄ）所示。对于其他语句，情

况就不这么简单，见图７．１３（ｂ）所示的ｉｆ－ｔｈｅｎ－ｅｌｓｅ语句。在 Ｓ１．ｃｏｄｅ的后面有ｇｏｔｏＳ．

ｎｅｘｔ，因为Ｓ１ 执行结束意味着 Ｓ执行结束，因此需要这个三地址语句，并且当Ｓ１ 是赋值语

句时肯定会执行这个语句。问题是 Ｓ１ 的ｎｅｘｔ应该是什么，它可以是ｇｏｔｏＳ．ｎｅｘｔ这个语句

的标号，但这意味着如果 Ｓ１中有三地址语句跳转到 Ｓ１．ｎｅｘｔ的话，那么紧接着再执行ｇｏｔｏ

Ｓ．ｎｅｘｔ。这种连续跳转显然应该避免并且可以避免，因此让Ｓ１．ｎｅｘｔ等于Ｓ．ｎｅｘｔ。出于同样

的原因，Ｓ．ｎｅｘｔ标号不一定就是在紧挨着Ｓ２ 的地方。

控制流语句的语法制导定义在表７．３。和赋值语句的翻译方案不一样的是，用函数ｇｅｎ

代替了过程ｅｍｉｔ，ｇｅｎ把形成的代码串作为函数值，而不是输出到文件上。还有，‖是作为串

的连接算符。

表７．３没有给出布尔表达式的语法制导定义，７．４．１节的翻译方案在此不适用，我们在

下一小节另行给出。
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表７．３　控制流语句的语法制导定义

产生式 语义规则

Ｓ→ｉｆＥｔｈｅｎＳ１ Ｅ．ｔｒｕｅ：＝ ｎｅｗｌａｂｅｌ；

Ｅ．ｆａｌｓｅ：＝ Ｓ．ｎｅｘｔ；

Ｓ１．ｎｅｘｔ：＝Ｓ．ｎｅｘｔ；

Ｓ．ｃｏｄｅ：＝ Ｅ．ｃｏｄｅ‖ ｇｅｎ（Ｅ．ｔｒｕｅ，�：�）‖Ｓ１．ｃｏｄｅ

Ｓ→ｉｆＥｔｈｅｎＳ１ｅｌｓｅＳ２ Ｅ．ｔｒｕｅ：＝ ｎｅｗｌａｂｅｌ；

Ｅ．ｆａｌｓｅ：＝ ｎｅｗｌａｂｅｌ；

Ｓ１．ｎｅｘｔ：＝Ｓ．ｎｅｘｔ；

Ｓ２．ｎｅｘｔ：＝Ｓ．ｎｅｘｔ；

Ｓ．ｃｏｄｅ：＝ Ｅ．ｃｏｄｅ‖ ｇｅｎ（Ｅ．ｔｒｕｅ，�：�）‖Ｓ１．ｃｏｄｅ‖

ｇｅｎ（�ｇｏｔｏ�，Ｓ．ｎｅｘｔ）‖ ｇｅｎ（Ｅ．ｆａｌｓｅ，�：�）‖ Ｓ２．ｃｏｄｅ

Ｓ→ｗｈｉｌｅＥｄｏＳ１ Ｓ．ｂｅｇｉｎ：＝ ｎｅｗｌａｂｅｌ；

Ｅ．ｔｒｕｅ：＝ ｎｅｗｌａｂｅｌ；

Ｅ．ｆａｌｓｅ：＝ Ｓ．ｎｅｘｔ；

Ｓ１．ｎｅｘｔ：＝Ｓ．ｂｅｇｉｎ；

Ｓ．ｃｏｄｅ：＝ ｇｅｎ（Ｓ．ｂｅｇｉｎ，�：�）‖ Ｅ．ｃｏｄｅ‖ ｇｅｎ（Ｅ．ｔｒｕｅ，�：�）‖

Ｓ１．ｃｏｄｅ‖ ｇｅｎ（�ｇｏｔｏ�，Ｓ．ｂｅｇｉｎ）

Ｓ→Ｓ１；Ｓ２ Ｓ．ｃｏｄｅ：＝ Ｓ１．ｃｏｄｅ‖ ｇｅｎ（Ｓ１．ｎｅｘｔ，�：�）‖ Ｓ２．ｃｏｄｅ

７．４．３　布尔表达式的控制流翻译

现在讨论上一小节的Ｅ．ｃｏｄｅ，即为布尔表达式 Ｅ产生中间代码。采用本节一开始提到

的实现布尔表达式的第二种方式，即把 Ｅ翻译成一串条件转移和无条件转移的三地址语句

序列。

设计这个翻译的基本想法是这样，假定 Ｅ是ａ＜ｂ的形式，那么生成的代码形式为：

　　ｉｆａ＜ｂｇｏｔｏＥ．ｔｒｕｅ

　　ｇｏｔｏＥ．ｆａｌｓｅ

设Ｅ是Ｅ１ｏｒＥ２ 的形式。如果 Ｅ１ 为真，那么可以知道 Ｅ本身为真，即 Ｅ１．ｔｒｕｅ和Ｅ．

ｔｕｒｅ一样。如果 Ｅ１为假，那么 Ｅ２ 必须计算，可以让 Ｅ１．ｆａｌｓｅ是Ｅ２ 代码的第一个语句的标

号。Ｅ２的ｔｒｕｅ和ｆａｌｓｅ分别与Ｅ的ｔｒｕｅ和ｆａｌｓｅ一样。

类似的考虑可用于 Ｅ１ａｎｄＥ２ 的翻译。形式为ｎｏｔＥ１ 的表达式无需代码，只要交换 Ｅ

的ｔｒｕｅ和ｆａｌｓｅ就得到Ｅ１的ｔｒｕｅ和ｆａｌｓｅ。按这种方法为布尔表达式生成三地址代码的语法

制导定义见表７．４。
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表７．４　布尔表达式的语法制导定义

产生式 语义规则

Ｅ→Ｅ１ｏｒＥ２ Ｅ１．ｔｒｕｅ：＝ Ｅ．ｔｒｕｅ；

Ｅ１．ｆａｌｓｅ：＝ ｎｅｗｌａｂｅｌ；

Ｅ２．ｔｒｕｅ：＝ Ｅ．ｔｒｕｅ；

Ｅ２．ｆａｌｓｅ：＝ Ｅ．ｆａｌｓｅ；

Ｅ．ｃｏｄｅ：＝ Ｅ１．ｃｏｄｅ‖ ｇｅｎ（Ｅ１．ｆａｌｓｅ，�：�）‖ Ｅ２．ｃｏｄｅ

Ｅ→Ｅ１ａｎｄＥ２ Ｅ１．ｔｒｕｅ：＝ ｎｅｗｌａｂｅｌ；

Ｅ１．ｆａｌｓｅ：＝ Ｅ．ｆａｌｓｅ；

Ｅ２．ｔｒｕｅ：＝ Ｅ．ｔｒｕｅ；

Ｅ２．ｆａｌｓｅ：＝ Ｅ．ｆａｌｓｅ；

Ｅ．ｃｏｄｅ：＝ Ｅ１．ｃｏｄｅ‖ ｇｅｎ（Ｅ１．ｔｒｕｅ，�：�）‖ Ｅ２．ｃｏｄｅ

Ｅ→ｎｏｔＥ１ Ｅ１．ｔｒｕｅ：＝ Ｅ．ｆａｌｓｅ；

Ｅ１．ｆａｌｓｅ：＝ Ｅ．ｔｒｕｅ；

Ｅ．ｃｏｄｅ：＝ Ｅ１．ｃｏｄｅ

Ｅ→（Ｅ１） Ｅ１．ｔｒｕｅ：＝ Ｅ．ｔｒｕｅ；

Ｅ１．ｆａｌｓｅ：＝ Ｅ．ｆａｌｓｅ；

Ｅ．ｃｏｄｅ：＝ Ｅ１．ｃｏｄｅ

Ｅ→ｉｄ１ｒｅｌｏｐｉｄ２

　

Ｅ．ｃｏｄｅ：＝ｇｅｎ（�ｉｆ�，ｉｄ１．ｐｌａｃｅ，ｒｅｌｏｐ．ｏｐ，ｉｄ２．ｐｌａｃｅ，�ｇｏｔｏ�，Ｅ．ｔｒｕｅ）‖

ｇｅｎ（�ｇｏｔｏ�，Ｅ．ｆａｌｓｅ）

Ｅ→ｔｒｕｅ Ｅ．ｃｏｄｅ：＝ｇｅｎ（�ｇｏｔｏ�，Ｅ．ｔｒｕｅ）

Ｅ→ｆａｌｓｅ Ｅ．ｃｏｄｅ：＝ｇｅｎ（�ｇｏｔｏ�，Ｅ．ｆａｌｓｅ）

例７．４　再次考虑表达式

　　ａ＜ｂｏｒｃ＜ｄａｎｄｅ＜ｆ

假定整个表达式的ｔｒｕｅ和ｆａｌｓｅ已分别置为Ｌｔｒｕｅ和Ｌｆａｌｓｅ。那么用表７．４的定义可以得到下列

代码：

　　　　ｉｆａ＜ｂｇｏｔｏＬｔｒｕｅ

ｇｏｔｏＬ１

Ｌ１：ｉｆｃ＜ｄｇｏｔｏＬ２

ｇｏｔｏＬｆａｌｓｅ

Ｌ２：ｉｆｅ＜ｆｇｏｔｏＬｔｒｕｅ

ｇｏｔｏＬｆａｌｓｅ

生成的代码还不是最优的，因为删掉第二个语句不会改变代码的值。这种形式的冗余

指令不难在以后的处理中删除。避免产生这些冗余转移的另一个办法是把形式为ｉｄ１＜ｉｄ２
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的关系表达式翻译成ｉｆｉｄ１＞ｉｄ２ｇｏｔｏＥ．ｆａｌｓｅ，即条件为真时执行正文上紧跟它的代码，而条

件为假时跳转，简称为假转方式。 �

例７．５　考虑语句

　　ｗｈｉｌｅａ＜ｂｄｏ

ｉｆｃ＜ｄｔｈｅｎ

　　ｘ：＝ｙ＋ｚ

ｅｌｓｅ

　　ｘ：＝ｙ－ｚ

表７．４的语法制导定义，和赋值语句的翻译方案及控制流语句的语法制导定义合在一

起，为该语句产生下列代码：

　　Ｌ１：ｉｆａ＜ｂｇｏｔｏＬ２
ｇｏｔｏＬｎｅｘｔ

Ｌ２：ｉｆｃ＜ｄｇｏｔｏＬ３

ｇｏｔｏＬ４

Ｌ３：ｔ１：＝ｙ＋ｚ

ｘ：＝ｔ１

ｇｏｔｏＬ１

Ｌ４：ｔ２：＝ｙ－ｚ

ｘ：＝ｔ２

ｇｏｔｏＬ１

改变条件测试的方向可以删除前两个ｇｏｔｏ语句。 �

７．４．４　开关语句的翻译

在许多语言中都有“开关”语句或者“分情况”语句，但它们的语法和语义可能不同，开关

语句的语法如下：

　　ｓｗｉｔｃｈＥ

ｂｅｇｉｎ

ｃａｓｅＶ１：Ｓ１

ｃａｓｅＶ２：Ｓ２

　　．．．

ｃａｓｅＶｎ－１：Ｓｎ－１

ｄｅｆａｕｌｔ：Ｓｎ

ｅｎｄ

这里有一个需要计算的开关表达式，后面有 ｎ－１个常量值，它们是该表达式可能取的
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值。最后一个分支包含一个默认值，如果这ｎ－１个常量值不能和该表达式匹配的话，那么

该默认值总能匹配。匹配分支的执行结束就是该语句的执行结束。开关语句的执行流程

是：

（１）计算开关表达式的值。

（２）分支测试，即在分情况表中找和该表达式值相同的常量值。如果没有这样的常量

值，那么默认值和该表达式值匹配。

（３）执行相匹配分支的语句。

（４）跳转到该语句的后继语句。

步骤（２）的分支测试有多种实现方法。如果分支数不是很多，比方说少于１０时，那么把

开关语句翻译成下面的条件转移序列是合理的。

　　　　　ｔ：＝ Ｅ的代码
ｉｆｔ≠Ｖ１ｇｏｔｏＬ１

Ｓ１ 的代码

ｇｏｔｏｎｅｘｔ

Ｌ１： ｉｆｔ≠Ｖ２ｇｏｔｏＬ２

Ｓ２ 的代码

ｇｏｔｏｎｅｘｔ

Ｌ２： ．．．

．．．

Ｌｎ－２：ｉｆｔ≠Ｖｎ－１ｇｏｔｏＬｎ－１

Ｓｎ－１的代码

ｇｏｔｏｎｅｘｔ

Ｌｎ－１：Ｓｎ 的代码

ｎｅｘｔ：

该方式的缺点是，很难对分支测试的代码进行特别处理。为提高效率，程序员应该把经

常出现的分支放在前面。

另一种翻译方式是将分支测试的代码集中在一起，放在该语句代码的后部：

　　　　　ｔ：＝ Ｅ的代码

ｇｏｔｏｔｅｓｔ

Ｌ１： Ｓ１ 的代码

ｇｏｔｏｎｅｘｔ

Ｌ２： Ｓ２ 的代码

ｇｏｔｏｎｅｘｔ

．．．
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Ｌｎ－１：Ｓｎ－１的代码

ｇｏｔｏｎｅｘｔ

Ｌｎ： Ｓｎ 的代码

ｇｏｔｏｎｅｘｔ

ｔｅｓｔ： ｉｆｔ＝Ｖ１ｇｏｔｏＬ１

ｉｆｔ＝Ｖ２ｇｏｔｏＬ２

．．．

ｉｆｔ＝Ｖｎ－１ｇｏｔｏＬｎ－１

ｇｏｔｏＬｎ

ｎｅｘｔ：

把分支测试序列的代码放在代码的前部是不方便的，因为编译器不可能在看见每个 Ｓｉ

前就产生这样的代码。

为了便于识别从标号ｔｅｓｔ开始的测试是开关语句的分支测试序列，以利于代码生成器

对它进行特别处理，我们可以给中间代码增加一种ｃａｓｅ语句，将分支测试序列的中间代码

改成下面的形式：

　　ｔｅｓｔ：ｃａｓｅＶ１　Ｌ１

ｃａｓｅＶ２　Ｌ２

．．．

ｃａｓｅＶｎ－１　Ｌｎ－１

ｃａｓｅｔＬｎ

ｎｅｘｔ：

其中ｃａｓｅＶＬ和ｉｆｔ＝ＶｇｏｔｏＬ的含义一样。

代码生成器实现这个测试序列的一种紧凑办法是建立一张二元组表，每个二元组由常

量值和对应代码的入口地址组成。通过一个循环，将表达式的值和表中的各个值相比较，如

果没有其他的值可匹配，最后的默认条目肯定匹配。

如果常量值的数目较多，那么用散列表效率会更高一些。

对一种经常出现的特殊情况，可以用更有效的办法实现ｎ个分支。如果所有的常量值

落在一个较小的区间，比方说ｉｍｉｎ和ｉｍａｘ之间，并且ｎ和ｉｍａｘ－ｉｍｉｎ的比值较大，那么可以构造

标号数组，让与常量值ｊ对应的标号放在偏移是ｊ－ｉｍｉｎ的条目中，空白的条目全填上默认语

句的标号。为完成分支测试和执行相匹配的语句，先计算开关表达式，获得它的值 ｍ，检查

ｍ是否在ｉｍｉｎ和ｉｍａｘ之间，若在其中，则间接转移到偏移为 ｍ－ｉｍｉｎ的条目所指的地址。

为把开关语句翻译成上面形式的代码，编译器看见保留字ｓｗｉｔｃｈ时，产生两个新的标号

ｔｅｓｔ和ｎｅｘｔ以及新的临时变量ｔ，在分析表达式Ｅ时，产生计算Ｅ到ｔ的代码，并产生跳转语

句ｇｏｔｏｔｅｓｔ。然后为每个ｃａｓｅＶｉ：Ｓｉ产生新建的标号Ｌｉ，后面跟着Ｓｉ的代码，再后面是跳转
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ｇｏｔｏｎｅｘｔ。与此同时，将标号Ｌｉ加入符号表，并将这个符号表条目的指针和常量 Ｖｉ放入专

用于存储Ｖｉ和Ｌｉ对应关系的队列。当看见终止开关体的保留字ｅｎｄ时，用这个队列中的信

息产生分支测试的语句序列。

７．４．５　过程调用的翻译

第６章已详细介绍了过程调用的实现，包括存储空间的组织、过程调用序列和过程返回

序列等，本小节将用文法

　　Ｓ→ｃａｌｌｉｄ（Ｅｌｉｓｔ）

Ｅｌｉｓｔ→Ｅｌｉｓｔ，Ｅ

Ｅｌｉｓｔ→Ｅ

简单介绍过程调用语句的中间代码生成。

由前所述，过程调用的不同实现方式有不同的过程调用序列和返回序列，为了让中间代

码能方便地用于不同的实现方式，我们特别为中间代码设计了一种ｐａｒａｍ语句，专用于指示

实在参数，就像开关语句的中间代码ｃａｓｅ指示分支测试一样。过程调用ｉｄ（Ｅ１，Ｅ２，．．．，Ｅｎ）

的中间代码结构如下：

　　Ｅ１．ｐｌａｃｅ：＝ Ｅ１ 的代码

Ｅ２．ｐｌａｃｅ：＝ Ｅ２ 的代码

．．．

Ｅｎ．ｐｌａｃｅ：＝ Ｅｎ的代码

ｐａｒａｍＥ１．ｐｌａｃｅ

ｐａｒａｍＥ２．ｐｌａｃｅ

．．．

ｐａｒａｍＥｎ．ｐｌａｃｅ

ｃａｌｌｉｄ．ｐｌａｃｅ，ｎ

根据上面的代码结构可知，在生成 Ｅｉ．ｐｌａｃｅ：＝ Ｅｉ的代码后，需要保存 Ｅｉ．ｐｌａｃｅ的值，

队列是保存这些值的一种适当的数据结构。下面是采用这种数据结构的翻译方案：

　　Ｓ→ｃａｌｌｉｄ（Ｅｌｉｓｔ）　｛为长度为ｎ的队列中每个Ｅ．ｐｌａｃｅ，执行ｅｍｉｔ（�ｐａｒａｍ�，Ｅ．

ｐｌａｃｅ）；ｅｍｉｔ（�ｃａｌｌ�，ｉｄ．ｐｌａｓｅ，ｎ）｝

Ｅｌｉｓｔ→Ｅｌｉｓｔ，Ｅ

Ｅｌｉｓｔ→Ｅ

在用 Ｙａｃｃ等生成器来描述时，这个队列一般声明成一个全局的数据结构。

对于返回语句，产生它的中间代码是一件直截了当的事情。
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习　题　７

７．１　把算术表达式－（ａ＋ｂ）＊（ｃ＋ｄ）＋（ａ＋ｂ＋ｃ）翻译成：

（ａ）语法树。

（ｂ）有向无环图。

（ｃ）后缀表示。

（ｄ）三地址代码。

７．２　把Ｃ程序

　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ｉｎｔｉ；

ｉｎｔａ［１０］；

ｗｈｉｌｅ（ｉ＜＝１０）

ａ［ｉ］＝０；

｝

的可执行语句翻译成：

（ａ）语法树。

（ｂ）后缀表示。

（ｃ）三地址代码。

＊７．３　证明：如果所有算符都是二元的，那么算符和运算对象的串是后缀表达式，当且仅当

（１）算符个数正好比运算对象个数少一个；

（２）在这个表达式的每个非空前缀中，算符数少于运算对象数。

７．４　修改图７．４中计算声明名字的类型和相对地址的翻译方案，允许名字表而不是单个名字出现在

形式为 Ｄ→ｉｄ：Ｔ的声明中。

７．５　算符θ作用于表达式ｅ１，ｅ２，．．．，ｅｋ的前缀形式是θｐ１ｐ２．．．ｐｋ，其中ｐｉ是ｅｉ的前缀形式。

（ａ）写出ａ＊－（ｂ＋ｃ）的前缀形式。

＊（ｂ）证明：所有的语义动作都是打印，并且所有的动作都出现在产生式右部末端的翻译方案不可能

把中缀表达式翻译成前缀表达式。

（ｃ）给出把中缀表达式翻成前缀形式的语法制导定义。

７．６　编一个程序，实现表７．４的翻译布尔表达式到三地址代码的语法制导定义。

７．７　修改图７．１１的语法制导定义，为栈机器产生代码。

７．８　表７．４的语法制导定义把 Ｅ→ｉｄ１＜ｉｄ２ 翻译成一对语句

　　ｉｆｉｄ１＜ｉｄ２ｇｏｔｏ．．．

ｇｏｔｏ．．．
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可以用一个语句

　　ｉｆｉｄ１≥ｉｄ２ｇｏｔｏ．．．

来代替，当Ｅ是真时执行后继代码。修改表７．４的语法制导定义，使之产生这种性质的代码。

７．９　下面的Ｃ语言程序

　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ｉｎｔｉ，ｊ；

ｗｈｉｌｅ（（ｉ‖ｊ）＆＆（ｊ＞５））｛

ｉ＝ｊ；

｝

｝

在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上编译生成的汇编代码如下：

　　　　．ｆｉｌｅ��ｂｏｏｌ．ｃ��

．ｖｅｒｓｉｏｎ��０１．０１��

ｇｃｃ２ ｃｏｍｐｉｌｅｄ．：

．ｔｅｘｔ

．ａｌｉｇｎ４

．ｇｌｏｂｌｍａｉｎ

．ｔｙｐｅｍａｉｎ，＠ｆｕｎｃｔｉｏｎ

ｍａｉｎ：

ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ

ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ

ｓｕｂｌＳ｜８，％ｅｓｐ

ｎｏｐ

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ２：

ｃｍｐｌＳ｜０，－４（％ｅｂｐ）

ｊｎｅ．Ｌ６

ｃｍｐｌＳ｜０，－８（％ｅｂｐ）

ｊｎｅ．Ｌ６

ｊｍｐ．Ｌ５

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ６：

ｃｍｐｌＳ｜５，－８（％ｅｂｐ）

ｊｇ．Ｌ４

ｊｍｐ．Ｌ５
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．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ５：

ｊｍｐ．Ｌ３

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ４：

ｍｏｖｌ－８（％ｅｂｐ），％ｅａｘ

ｍｏｖｌ％ｅａｘ，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ２

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ３：

．Ｌ１：

ｌｅａｖｅ

ｒｅｔ

．Ｌｆｅ１：

．ｓｉｚｅｍａｉｎ，．Ｌｆｅ１－ｍａｉｎ

．ｉｄｅｎｔ��ＧＣＣ：（ＧＮＵ）ｅｇｃｓ－２．９１．６６１９９９０３１４／Ｌｉｎｕｘ（ｅｇｃｓ－１．１．２ｒｅｌｅａｓｅ）��

在该汇编代码中有关的指令后加注释，将源程序中的操作和生成的汇编代码对应起来，以判断确实是用短

路计算来完成布尔表达式计算的。

７．１０　编一个程序，实现表７．３给出的控制流语句的语法制导定义。

７．１１　用７．３节的翻译方案，把下列赋值语句翻译成三地址代码：

　　Ａ［ｉ，ｊ］：＝Ｂ［ｉ，ｊ］＋Ｃ［Ａ［ｋ，１］］＋Ｄ［ｉ＋ｊ］

７．１２　Ｃ语言的ｆｏｒ语句有下列形式：

　　ｆｏｒ（ｅ１；ｅ２；ｅ３）ｓｔｍｔ

它和

　　ｅ１；

ｗｈｉｌｅ（ｅ２）ｄｏｂｅｇｉｎ

ｓｔｍｔ；

ｅ３

ｅｎｄ

有同样的含义。构造一个语法制导定义，把Ｃ语言风格的ｆｏｒ语句翻译成三地址代码。

７．１３　Ｐａｓｃａｌ标准定义语句

　　ｆｏｒｖ：＝ｉｎｉｔｉａｌｔｏｆｉｎａｌｄｏｓｔｍｔ

和下面代码序列

　　ｂｅｇｉｎ

ｔ１：＝ｉｎｉｔｉａｌ；

ｔ２：＝ｆｉｎａｌ；
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ｉｆｔ１ ≤ｔ２ｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

ｖ：＝ｔ１；

ｓｔｍｔ；

ｗｈｉｌｅｖ≠ｔ２ｄｏｂｅｇｉｎ

ｖ：＝ ｓｕｃｃ（ｖ）；

ｓｔｍｔ

ｅｎｄ

ｅｎｄ

ｅｎｄ

有同样的含义

（ａ）考虑下面的Ｐａｓｃａｌ程序：

　　ｐｒｏｇｒａｍｆｏｒｌｏｏｐ（ｉｎｐｕｔ，ｏｕｔｐｕｔ）；

ｖａｒｉ，ｉｎｉｔｉａｌ，ｆｉｎａｌ：ｉｎｔｅｇｅｒ；

ｂｅｇｉｎ

ｒｅａｄ（ｉｎｉｔｉａｌ，ｆｉｎａｌ）；

ｆｏｒｉ：＝ｉｎｉｔｉａｌｔｏｆｉｎａｌｄｏ

ｗｒｉｔｅｌｎ（ｉ）

ｅｎｄ．

当ｉｎｉｔｉａｌ＝ＭＡＸＩＮＴ－５并且ｆｉｎａｌ＝ＭＡＸＩＮＴ时，该程序的行为是什么？其中ＭＡＸＩＮＴ是目标机器的最大整

数。

＊（ｂ）构造语法制导的定义，为Ｐａｓｃａｌ的ｆｏｒ语句产生正确的三地址代码。

７．１４　对语句

　　ｆｏｒｉ：＝１ｓｔｅｐ１０－ｊｕｎｔｉｌ１０＊ｊｄｏｊ：＝ｊ＋１

可以有三种不同的语义定义。一种可能的含义是，步长表达式１０－ｊ和终值表达式１０＊ｊ都仅在循环前计

算一次，例如ＰＬ／１语言。这样，如果在循环前ｊ＝５，那么该循环体执行１０次。第二种语义完全不同，要求

每次通过循环体时，都要执行步长表达式和终值表达式。例如，若在循环前ｊ＝５，那么该循环将不会终止，

Ｃ语言的ｆｏｒ语句属于这种情况，其表达式ｅ２ 和ｅ３ 是要重复计算的（见７．１２题）。第三种含义由Ａｌｇｏｌ这样

的语言给出。当步长是负数时，该循环终止的测试是ｉ＜１０＊ｊ，而不是ｉ＞１０＊ｊ。分别写出这三种定义下的

中间代码结构。
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第８章　代 码 生 成

编译器的最后一个阶段工作是代码生成，它取源程序的中间表示作为输入，产生等价的

目标程序作为输出，如图８．１所示。不管代码生成阶段的前面是否有代码优化阶段，本章提

出的代码生成技术都是适用的。

图８．１　代码生成器的位置

对代码生成器的要求是严格的，首先它输出的目标代码必须是正确且高质量的，高质量

的含义是目标代码应该有效地利用目标机器的资源，其次是代码生成器本身应该高效地运

行。除此之外，易于实现、测试和维护也是重要的设计目标。

从理论上讲，产生最优代码问题是不可判定的，在实践中，有很多技术能够产生令人满

意的好代码（虽不是最优的）。本章仅介绍一个简单的代码生成算法，以便让读者对代码生

成技术有一个大致的了解。

８．１　代码生成器设计中的问题

虽然代码生成器的具体细节依赖于目标机器和操作系统，但很多问题，如存储管理，指

令选择，寄存器分配和计算次序选择是几乎所有的代码生成器都会碰到的问题。本节考察

代码生成器设计中的一些公共问题，其中存储管理在第６章已经详细介绍。

代码生成器的输入包括由前端产生的中间表示和符号表信息，符号表信息用来决定中

间表示中名字所代表的数据对象的运行地址。本章采用的中间表示是三地址代码。

８．１．１　目标程序

代码生成器的输出称为目标程序。像中间代码那样，目标程序的形式也可以多样：可执

行目标模块（也称可执行目标程序）、可重定位目标模块或汇编语言模块。

可重定位目标模块是指代码装入内存的起始地址可以任意，代码中有一些重定位信息，



以适应重定位的要求。可执行目标模块装入内存的起始地址是固定的。

产生可执行目标模块作为输出的好处是，它可以放在内存的固定地方并且立即执行。

这样，小程序可以迅速地编译和执行。历史上一些面向学生的编译器就产生可执行的目标

程序。

采用可重定位的目标模块（也称可重定位的机器语言代码）时，需要连接器把一组可重

定位目标模块连成一个可执行的目标程序。虽然产生可重定位目标模块必须增加额外的开

销来进行连接，但带来的好处是灵活性。因为这种方式允许程序模块或子程序分别编译，允

许从目标模块中调用其他先前编译好的程序模块。通常，可重定位目标模块中有重定位信

息和连接信息，将在第１０章详细介绍。

产生汇编语言程序作为输出使得代码生成的过程变得容易，因为可以产生符号指令并

可利用汇编器的宏机制来帮助生成代码，所付出的代价是代码生成后的汇编工序。由于产

生汇编码可免去编译器重复汇编器的工作，因此它也是一种合理的选择，尤其对于内存小而

编译器必须分成几遍的情况来说更是这样。

为了可读性，本章用汇编代码作为目标语言。但需要强调的是，只要地址可以从符号表

中的偏移和其他信息计算，那么产生名字的重定位地址或绝对地址，同产生它的符号地址一

样容易。

８．１．２　指令选择

目标机器指令系统的性质决定了指令选择的难易程度，指令系统的统一性和完备性是

重要的因素。例如，如果目标机器不能以统一的方式支持各种数据类型，那么每种例外的数

据类型都需专门的处理。

指令的速度和机器特点是另一些重要的因素。如果不考虑目标程序的效率，指令的选

择是直截了当的。对每一类三地址语句，可以设计所生成的目标代码的框架。例如，形式为

ｘ：＝ｙ＋ｚ的三地址语句，若ｘ，ｙ和ｚ都是静态分配，那么它可以翻译成代码序列：

　　ＭＯＶ　ｙ，　Ｒ０　／＊把ｙ装入寄存器Ｒ０＊／

ＡＤＤ ｚ， Ｒ０ ／＊ｚ加到Ｒ０上＊／

ＭＯＶ Ｒ０，ｘ ／＊把Ｒ０存入ｘ中＊／

遗憾的是，这种逐个语句地产生代码的方式常常得到质量低劣的代码。例如语句序列

　　ａ：＝ｂ＋ｃ

　　ｄ：＝ａ＋ｅ

将翻译成

ＭＯＶ ｂ， Ｒ０

ＡＤＤ ｃ， Ｒ０
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ＭＯＶ Ｒ０，ａ

ＭＯＶ ａ， Ｒ０

ＡＤＤ ｅ， Ｒ０

ＭＯＶ Ｒ０，ｄ

显然，第四条指令多余。如果能够知道ａ以后不再使用的话，那么第三条也多余。

产生的代码质量取决于它的长度和执行速度。指令系统丰富的目标机器可能提供几种

方式实现某一操作，由于不同实现方式的执行代价可能大不一样，因此对中间代码进行简单

的翻译能产生正确的但效率可能难以接受的目标代码。例如，若目标机器有加１指令

（ＩＮＣ），那么三地址语句ａ：＝ａ＋１的高效实现是一条指令ＩＮＣａ，而不是下面的指令序列：

ＭＯＶ ａ， Ｒ０

ＡＤＤ ＃１，Ｒ０

ＭＯＶ Ｒ０，ａ

指令的速度对设计好的代码序列是必需的，但是，精确的时间信息常常很难得到。决定哪个

指令序列对给定的三地址结构是最优的，可能还要用到该结构出现的上下文知识。

８．１．３　寄存器分配

运算对象处于寄存器中的指令通常比运算对象处于内存的指令要短一些，执行也快一

些。因此，充分利用寄存器对生成高质量的代码尤其重要。寄存器的使用可以分成两个子

问题：

（１）在寄存器分配期间，为程序的有关点选择驻留在寄存器中的一组变量。

（２）在随后的寄存器指派阶段，挑选变量要驻留的具体寄存器。

选择最优的寄存器指派方案是困难的，它是ＮＰ完全问题。这个问题还会进一步复杂，

因为目标机器的硬件和／或操作系统可能要求寄存器的使用遵守一些约定。

本章介绍的简单代码生成算法将寄存器分配和指派合在一起，统称为寄存器分配。

８．１．４　计算次序选择

计算的执行次序会影响目标代码的效率。例如，对一个表达式，某个计算次序可能会比

其他次序需要较少的寄存器来保存中间结果。选择最佳计算次序也是一个ＮＰ完全问题。

本章只讨论按照中间代码生成器产生的三地址语句的次序来产生目标代码，但是在习题中

将给出一些体现计算次序选择的例子。
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８．２　目 标 机 器

熟悉目标机器和它的指令系统是设计好一个代码生成器的先决条件。遗憾的是，在代

码生成的一般性讨论中，不能对目标机器描述到足够详细的程度，因而难以对一个完整的语

言产生高效的代码。本章选择可作为几种微机代表的寄存器机器作为我们的目标计算机，

所提出的一些技术可用于其他许多类机器。

８．２．１　目标机器的指令系统

所选的目标机器是字节寻址机器，４个字节组成１个字，有 ｎ个通用寄存器 Ｒ０，

Ｒ１，．．．，Ｒ（ｎ－１）。它有形式为

ｏｐ 源， 目的

的二地址指令，其中ｏｐ是操作码，源和目的都是数据域。该机有如下的操作码：

ＭＯＶ ｛源传到目的｝

ＡＤＤ ｛源加到目的｝

ＳＵＢ ｛目的减去源｝

其他的指令等用到时再介绍。

由于源和目的这两个域没有长到足以保存内存地址，所以它们的某些位用来指明指令

的下一个字或两个字包含运算对象或地址。于是，一条指令的源和目的由寄存器和内存单

元与地址模式组合起来指明。在下面的描述中，ｃｏｎｔｅｎｔｓ（ａ）表示由ａ代表的寄存器或内存

单元的内容。

地址模式和它们的汇编语言形式及附加代价如下：

模式 形式 地址 附加代价

绝对地址 Ｍ Ｍ １

寄存器 Ｒ Ｒ ０

变址 ｃ（Ｒ） ｃ＋ｃｏｎｔｅｎｔｓ（Ｒ） １

间接寄存器 ＊Ｒ ｃｏｎｔｅｎｔｓ（Ｒ） ０

间接变址 ＊ｃ（Ｒ） ｃｏｎｔｅｎｔｓ（ｃ＋ｃｏｎｔｅｎｔｓ（Ｒ）） １

在下一小节将解释附加代价。

当用作源或目的时，内存单元Ｍ和寄存器Ｒ都代表本身。例如，指令

ＭＯＶ Ｒ０，　Ｍ
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把寄存器Ｒ０的内容存入内存单元Ｍ。

对寄存器Ｒ的值偏离ｃ表示的一个地址写成ｃ（Ｒ）。例如，指令

ＭＯＶ ４（Ｒ０），　Ｍ

把值

ｃｏｎｔｅｎｔｓ（４＋ｃｏｎｔｅｎｔｓ（Ｒ０））

存入内存单元Ｍ。

后面两个间接模式由前缀＊来指明。例如，指令

ＭＯＶ ＊４（Ｒ０），　Ｍ

把值

ｃｏｎｔｅｎｔｓ（ｃｏｎｔｅｎｔｓ（４＋ｃｏｎｔｅｎｔｓ（Ｒ０）））

存入内存单元Ｍ。

最后一个地址模式允许源是常数：

模式 形式 常数 附加代价

直接量 ＃ｃ ｃ １

例如，指令

ＭＯＶ ＃１，　Ｒ０

把１保存于寄存器Ｒ０中。

８．２．２　指令的代价

把指令代价取成１，加上它的源和目的地址模式的附加代价（８．２．１节地址模式表的最

后一列），这个代价对应指令的长度（以字计算）。寄存器地址模式的代价是０，而那些含内

存单元或常数的地址模式的代价是１，因为这样的运算对象必须和指令存放在一起。

如果空间是至关重要的，应该使指令的长度尽可能短。这样做有一个额外的重要好处，

对大多数机器和大多数指令来说，从内存取指令的时间超过执行指令的时间，因而极小化指

令的长度也使得指令的执行时间趋于最小。下面是几个例子：

（１）指令ＭＯＶＲ０，Ｒ１把寄存器Ｒ０的内容复写到寄存器Ｒ１，这条指令的代价是１，因为

它仅占１个字的内存。

（２）指令ＭＯＶＲ５，Ｍ把寄存器Ｒ５的内容复写到内存单元Ｍ。这条指令的代价是２，因

为内存单元的地址Ｍ存于指令的第２个字中。

（３）指令ＡＤＤ＃１，Ｒ３把常数１加到寄存器Ｒ３的内容上。这条指令的代价是２，因为常

数１出现在指令的第２个字中。

（４）指令ＳＵＢ４（Ｒ０），＊１２（Ｒ１）把值
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　　ｃｏｎｔｅｎｔｓ（ｃｏｎｔｅｎｔｓ（１２＋ｃｏｎｔｅｎｔｓ（Ｒ１）））－ｃｏｎｔｅｎｔｓ（４＋ｃｏｎｔｅｎｔｓ（Ｒ０））

存入目的地址＊１２（Ｒ１）。这条指令的代价是３，因为常量４和１２存于指令的第２和第３个

字中。

为这种机器产生代码的困难可以从下面的例子看出一些。考虑为形式是ａ：＝ｂ＋ｃ的

三址语句产生代码，其中ａ、ｂ和ｃ都是简单变量，静态分配内存单元，我们用它们的名字表

示相应的单元。这个语句可以由许多不同的指令序列来实现，例如：

（１）ＭＯＶｂ，Ｒ０　　　

ＡＤＤｃ，Ｒ０ 代价＝６

ＭＯＶＲ０，ａ

（２）ＭＯＶｂ，ａ

ＡＤＤｃ，ａ 代价＝６

若Ｒ０，Ｒ１和Ｒ２分别含ａ，ｂ和ｃ的地址，则可以使用：

（３）ＭＯＶ＊Ｒ１，＊Ｒ０

ＡＤＤ＊Ｒ２，＊Ｒ０ 代价＝２

若Ｒ１和Ｒ２分别含ｂ和ｃ的值，并且ｂ的值在这个赋值后不再需要，则可以使用：

（４）ＡＤＤＲ２，Ｒ１

ＭＯＶＲ１，ａ 代价＝３

可以看出，为了替这个语句产生好的代码，必须有效地使用它的寻址能力。可能的话，

尽量把名字的左值或右值保存在寄存器中，以便在不久的将来使用。

　图８．２　赋值表达式 ａ［ｉ］＝ｂ＋１的中间代

码树

例８．１　图８．２是Ｃ语言赋值表达式ａ［ｉ］＝ｂ

＋１的中间代码树，其中ａ［ｉ］，ｉ和ｂ都是ｌｏｎｇ类

型，并且ａ和ｉ都是动态栈式分配的，ｂ是静态分

配的。为简单起见，假定机器是按字编址，并且

ｌｏｎｇ类型的值占１个字。和上一章的中间代码树

不同的是，这种形式的中间代码树给代码生成提

供了丰富的信息，它已体现了动态栈式分配变量

的地址描述和左右值的区别。

该图中结点标记的解释如下：

（１）ｒｅｇｓｐ表示栈的基址寄存器ＳＰ；

（２）ｃｏｎｓｔ表示常数，其中ｃｏｎｓｔ１ 表示常数１，ｃｏｎｓｔａ 和ｃｏｎｓｔｉ分别表示ａ和ｉ在活动记录中

的相对地址，它们是常数；

（３）ｍｅｍ表示内存地址，ｍｅｍｂ 表示分配给ｂ的内存地址；

（４）ｉｎｄ表示它的子树是一个左值表达式，当需要左值时，直接用ｉｎｄ下面的子树，当需要
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右值时，把ｉｎｄ下面的子树作为地址，取该地址的内容，因此ｉｎｄ又可表示间接访问的意思。

有了这个解释，就不难理解表达式树的含义了。ｍｅｍｂ＋ｃｏｎｓｔ１表示ｂ＋１，ｃｏｎｓｔｉ＋ｒｅｇｓｐ表

示ｉ的地址，ｃｏｎｓｔａ＋ｒｅｇｓｐ表示ａ的起始地址。（ｃｏｎｓｔａ＋ｒｅｇｓｐ）＋ｉｎｄ（ｃｏｎｓｔｉ＋ｒｅｇｓｐ）表示ａ［ｉ］的

地址，注意这是一个左值（ａ的起始地址）和一个右值（ｉ的值）相加，得到的是一个左值。ｉｎｄ

（（ｃｏｎｓｔａ＋ｒｅｇｓｐ）＋ｉｎｄ（ｃｏｎｓｔｉ＋ｒｅｇｓｐ））在赋值号的左边，因此生成代码时直接用最外层括号中

的左值表达式。

用本节介绍的各种指令和一种叫做树重写的代码生成算法（本章不介绍），可为该中间

代码树生成如下的代码序列：

　　ＭＯＶ＃ａ，Ｒ０

ＡＤＤＳＰ，Ｒ０

ＡＤＤｉ（ＳＰ），Ｒ０

ＭＯＶｂ，Ｒ１

ＩＮＣＲ１

ＭＯＶＲ１，＊Ｒ０ �

８．３　基本块和流图

三地址语句序列的一种图形表示叫做流图。流图的结点代表一个顺序计算序列，边代

表控制流。即使代码生成算法不明显构造流图，流图对于理解代码生成算法也是有用的。

下一章将充分利用流图作为从中间代码收集信息的媒介。

８．３．１　基本块

基本块是一连续的语句序列，控制流从它的开始进入，并从它的末尾离开，没有停止或

分支的可能性（末尾除外）。下面三地址语句序列形成一个基本块：

　　

ｔ１：＝ａ＊ａ

ｔ２：＝ａ＊ｂ

ｔ３：＝２＊ｔ２

ｔ４：＝ｔ１＋ｔ３

ｔ５：＝ｂ＊ｂ

ｔ６：＝ｔ４＋ｔ５

（８．１）

我们说三地址语句ｘ：＝ｙ＋ｚ引用ｙ和ｚ并对ｘ定值。如果一个名字的值在基本块的某
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一点以后还要引用的话（包括在后继基本块的引用），则说这个名字在该点是活跃的。

下面的算法可用于把三地址语句序列分成基本块。

算法８．１　划分基本块

输入　三地址语句序列。

输出　基本块列表，每个三地址语句仅在一个基本块中。

方法　（１）首先确定所有的入口语句（基本块的第一个语句）。规则如下：

（ａ）序列的第一个语句是入口语句。

（ｂ）能由条件转移语句或无条件转移语句转到的语句是入口语句。

（ｃ）紧跟在条件转移语句或无条件转移语句后面的语句是入口语句。

（２）对于每个入口语句，它所在的基本块由它开始直到下一个入口语句（但不含该入口

语句）或程序结束为止的所有语句组成。

例８．２　考虑图８．３的源代码段，它计算两个长度为２０的向量ａ和ｂ的点积。在目标

机器上完成这个计算的三地址语句序列见图８．４。 �

　　　　　ｂｅｇｉｎ

ｐｒｏｄ：＝０；

ｉ：＝１；

ｄｏｂｅｇｉｎ

ｐｒｏｄ：＝ｐｒｏｄ＋ａ［ｉ］＊ｂ［ｉ］；

ｉ：＝ｉ＋１

ｅｎｄｗｈｉｌｅｉ＜＝２０

ｅｎｄ

图８．３　计算点积的程序

　（１）　ｐｒｏｄ：＝０　　　　

（２） ｉ：＝１

（３） ｔ１：＝４＊ｉ

（４） ｔ２ ：＝ａ［ｔ１］ ／＊计算ａ［ｉ］＊／

（５） ｔ３：＝４＊ｉ

（６） ｔ４：＝ｂ［ｔ３］ ／＊计算ｂ［ｉ］＊／

（７） ｔ５：＝ｔ２＊ｔ４

（８） ｔ６：＝ｐｒｏｄ＋ｔ５

（９） ｐｒｏｄ：＝ｔ６

（１０）ｔ７：＝ｉ＋１

（１１）ｉ：＝ｔ７

（１２）ｉｆｉ＜＝２０ｇｏｔｏ（３）

图８．４　计算点积的三地址代码

把算法８．１作用到图８．４的三地址代码上来决定它的基本块。由规则（ａ），语句（１）是

入口语句。由规则（ｂ），语句（３）是入口语句，因为最后一个语句可以转到它。由规则（ｃ），若

语句（１２）后面还有语句，则跟随语句（１２）的语句是入口语句。这样，语句（１）和（２）构成一个

基本块，其余的语句形成一个基本块。

·２５２· 第８章　代 码 生 成



８．３．２　基本块的变换

一个基本块计算一组表达式，这些表达式是在该基本块出口活跃的名字的值。如果两

个基本块计算一组同样的表达式并且这些表达式的值分别代表同样的活跃名字的值，则它

们是等价的。

有很多等价变换可用于基本块，这些变换对改进代码的质量是有用的。下一章将阐述

全局代码优化怎样使用这样的变换来重新安排程序的计算次序，以缩减最终目标程序运行

所需的时间或空间。这里介绍两类可用于基本块的局部变换，它们是保结构变换和代数变

换。先假定基本块没有数组、指针和过程调用。

先介绍三种保结构变换。

（１）删除局部公共子表达式

考虑基本块：

　　ａ：＝ｂ＋ｃ

ｂ：＝ａ－ｄ

ｃ：＝ｂ＋ｃ

ｄ：＝ａ－ｄ

第二个语句和第四个语句计算同样的表达式，即ｂ＋ｃ－ｄ，因此该基本块可以变换成等价的

基本块：

　　ａ：＝ｂ＋ｃ

ｂ：＝ａ－ｄ

ｃ：＝ｂ＋ｃ

ｄ：＝ｂ

虽然第一个语句和第三个语句有同样的表达式出现在右部，但由于第二个语句重新定义

ｂ，使得第一个语句和第三个语句中的ｂ有不同的值，所以它们计算的是不相同的表达式。

（２）删除死代码

一个基本块的语句ｘ：＝ｙ＋ｚ给ｘ定值，若ｘ以后不再被引用，则称ｘ为死变量。删除

这样的语句是基本块的一种等价变换。

（３）交换相邻的独立语句

如果基本块有两个相邻的语句：

　　ｔ１：＝ｂ＋ｃ

ｔ２：＝ｘ＋ｙ

交换这两个语句而不影响基本块计算的表达式，当且仅当ｘ和ｙ都不是ｔ１，ｂ和ｃ都不
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是ｔ２。

下面讨论代数变换。有许多代数变换可用于把基本块计算的表达式集合变换成代数等

价的表达式集合，其中有价值的是那些可以简化表达式或用较快运算代替较慢运算的变换。

例如，像

　　ｘ：＝ｘ＋０

或

　　ｘ：＝ｘ＊１

这样的语句可以从基本块删除，这是基本块的一种等价变换。语句

　　ｘ：＝ｙ＊＊２

的指数运算通常需要用函数调用实现。使用代数变换，该语句可以由快速、等价的语句

　　ｘ：＝ｙ＊ｙ

代替。

　图８．５　图８．４程序的流图

８．３．３　流图

可以把控制流信息加到基本块集合，形成一个有向图来表示程序，这样的有向图称为流

图。流图的结点是基本块（简称块），有一个特殊的结点称为初始结点，它的入口语句是程序

的第一个语句。如果在程序的某个执行序列中块 Ｂ２跟随块 Ｂ１，那么块 Ｂ１ 到块 Ｂ２ 有一条

有向边。也就是，如果：

（１）从块 Ｂ１的最后一个语句有条件转移或无条件

转移到块 Ｂ２的第一个语句，或者

（２）按程序正文的次序块 Ｂ２直接跟随块 Ｂ１，并且

块 Ｂ１ 不是结束于无条件转移

那么块Ｂ１ 到块 Ｂ２ 有一条有向边。我们说块 Ｂ１

是块 Ｂ２的前驱，块 Ｂ２是块Ｂ１ 的后继。

例８．３　图８．４程序的流图见图８．５。块 Ｂ１ 是初

始结点。注意，最后一个语句，原来是条件转移到语句

（３），现已由等价的转到 Ｂ２块开始的语句代替。 �

在流图中，什么是循环？怎样找出所有的循环？

大多数时候，这些问题是容易回答的。例如，图８．５存

在一个循环，它由块 Ｂ２ 组成。然而对更一般情况的回

答是有点难以捉摸的，下一章将详细讨论它们。目前，只

要知道循环是流图中满足下面条件的一簇结点就行了：

（１）簇中所有结点是强连通的。即从循环中任一
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个结点到另一个结点都有一条路径，路径上的所有结点都在这簇结点中。

（２）这种结点簇有惟一的入口。从循环外的结点到达循环中任一个结点的惟一方式是

首先通过入口。

不包含其他循环的循环叫做内循环。

８．３．４　下次引用信息

下面介绍如何收集基本块中名字的下次引用（ｎｅｘｔ－ｕｓｅ）信息，８．４节的简单代码生成器

需要这样的信息来完成寄存器分配。这是因为，如果知道存于某个寄存器的一个名字的值

以后不再需要了，那么该寄存器可以存放别的名字的值。

三地址语句中名字的引用定义如下：假定三地址语句ｉ把ａ的值赋给ｘ，如果语句ｊ用ｘ

作为运算对象，控制可以从ｉ流到ｊ，并且这条路径当中没有ｘ的其他赋值，那么称ｊ引用ｘ

在ｉ定的值。

我们希望为每个三地址语句ｘ：＝ｙｏｐｚ决定ｘ、ｙ和ｚ的下次引用信息。目前可不考虑

它们在基本块外的引用情况，若需要这种信息，可用第９章的活跃变量分析技术获得。

决定下次引用信息的算法对每个基本块从最后一个语句反向扫描到第一个语句。在反

向扫描一个基本块前，根据下一章的活跃变量分析，在符号表中把在出口活跃的所有变量都

置上活跃标记，并置上没有下次引用（指在本块中没有下次引用）。而对于在出口不活跃的

变量，都置上不活跃也没有下次引用。

假如反向扫描到达三地语句ｘ：＝ｙｏｐｚ，执行下面几步：

（１）从符号表中找到ｘ、ｙ和ｚ的下次引用信息和活跃标记，并把它们加到语句ｉ上。

（如果ｘ不活跃，可以删掉这个语句。）

（２）在符号表中把ｘ置成不活跃和没有下次引用。

（３）在符号表中，置ｙ和ｚ活跃，并且置它们的下次引用信息为ｉ。

注意，（２）和（３）的次序不能颠倒，因为ｘ可能就是ｙ或ｚ。

如果三地址语句ｉ是ｘ：＝ｙ或ｘ：＝ｏｐｙ的形式，其步骤同上，但忽略ｚ。

利用下次引用信息，可以压缩临时变量需要的空间。一般地，如果两个临时变量的生存

期不重叠的话，可以把它们压缩在同一单元中。因为几乎所有的临时变量都引用和定义在

同一块中，因而下次引用信息就可用来紧缩临时变量。对于那些有穿越块的引用的临时变

量，将在第９章数据流分析时讨论。

临时变量存储单元的分配可以这样进行：依次检查临时变量区域的单元，找到第一个不

含活跃临时变量的单元，把它分配给待分配的临时变量；如果没有这样的单元，则在活动记

录的临时变量区域加一个单元。在许多情况下，临时变量可以压缩到只使用寄存器而不需

要内存单元，见８．４节的讨论。
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例如，基本块（８．１）有６个临时变量，可压缩为只需要两个存储单元，它们是ｔ１和ｔ２。

　　ｔ１：＝ａ＊ａ

ｔ２：＝ａ＊ｂ

ｔ２：＝２＊ｔ２

ｔ１：＝ｔ１＋ｔ２

ｔ２：＝ｂ＊ｂ

ｔ１：＝ｔ１＋ｔ２

８．４　一个简单的代码生成器

本节的代码生成策略为三地址语句序列产生目标代码。它依次考虑每个语句，根据寄

存器当前的使用情况，为其产生代码，并根据产生的代码修改寄存器的使用情况。

为简单起见，假定三地址语句的每种算符都有对应的目标机器算符，并且计算结果留在

寄存器中尽可能长的时间，只有在下面两种情况下才把它存入内存：

（１）如果此寄存器要用于其他计算；

（２）正好在转移或标号语句之前。

条件（２）暗示在基本块的结尾，所有东西都必须存起来。必须这样做的原因是，离开一

个基本块后，可能进入几个不同基本块中的一个，或者进入一个还可以从其他基本块进入的

基本块。在这两种情况下，没有经过额外的努力，就认为基本块引用的某个数据在入口点一

定处于某个寄存器中是不妥的。因此，为避免可能出现的错误，这个简单的代码生成算法在

离开基本块时，存储所有的东西。

８．４．１　寄存器描述和地址描述

对三地址语句ａ：＝ｂ＋ｃ，如果寄存器Ｒｉ含ｂ，Ｒｊ含ｃ，且ｂ在此语句后不再活跃，即ｂ不

再引用，那么可以为它产生代价为１的代码ＡＤＤＲｊ，Ｒｉ，结果ａ在Ｒｉ中。如果Ｒｉ含ｂ，但ｃ

在内存单元（为方便起见，仍叫做ｃ），ｂ仍然不再活跃，那么可以产生代价为２的代码

　　ＡＤＤｃ，Ｒｉ

或代价为３的代码序列

　　ＭＯＶｃ，Ｒｊ

　　ＡＤＤＲｊ，Ｒｉ

如果ｃ的值以后还要用的话，第二种代码比较有吸引力，因为可以从寄存器Ｒｊ中取ｃ
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的值。还有很多的情况可考虑，取决于ｂ和ｃ当前在什么地方和ｂ的值以后是否还要用。

还必须考虑ｂ和ｃ的一个或两个都是常数的情况。如果＋运算是可交换的话，考虑的情况

还会增加。所以，可以看出，代码生成包含了对大量情况的考察，哪种情况占优势依赖于三

地址语句出现的上下文。

从上面的例子可以看出，在代码生成过程中，需要跟踪寄存器的内容和名字的地址。本

节的代码生成算法使用寄存器和名字的描述来跟踪寄存器的内容和名字的地址。

（１）寄存器描述记住每个寄存器当前存的是什么。假定初始时寄存器描述显示所有寄

存器为空（如果寄存器分配穿越块边界，当然就不是这样简单了）。随着对基本块的代码生

成逐步前进，在任何一点，每个寄存器保存若干个（包括零个）名字的值。寄存器的这些信息

可以单独用一张寄存器表来描述。

（２）名字的地址描述记住运行时每个名字的当前值可以在哪个场所找到。这个场所可

以是寄存器、栈单元、内存地址，甚至是它们的某个集合，因为复写时值仍然留在原来的地

方。这些信息可以存于符号表中，在决定名字的访问方式时使用。

８．４．２　代码生成算法

代码生成算法取构成一个基本块的三地址语句序列作为输入，对每个三地址语句ｘ：＝

ｙｏｐｚ完成下列动作：

（１）调用函数ｇｅｔｒｅｇ决定放ｙｏｐｚ计算结果的场所Ｌ。Ｌ通常是寄存器，也可能是内存

单元。我们将简要描述ｇｅｔｒｅｇ的算法。

（２）查看ｙ的地址描述，确定ｙ值当前的一个场所ｙ′。如果ｙ当前值既在内存单元又在

寄存器中，当然选择寄存器作为ｙ′，特别是ｙ的值所在的寄存器正好是Ｌ的时候。如果ｙ的

值还不在Ｌ中，则产生指令ＭＯＶｙ′，Ｌ，把ｙ的值复写到Ｌ中。

（３）产生指令ｏｐｚ′，Ｌ，其中ｚ′是ｚ的当前场所之一。同上面一样，如果ｚ值既在寄存器

又在内存单元，就优先于前者。修改ｘ的地址描述，以表示ｘ在场所Ｌ，如果Ｌ是寄存器，修

改它的描述，以表示它含ｘ的值。

（４）如果ｙ和／或ｚ的当前值不再引用，在块的出口也不活跃，并且还在寄存器中，那么

修改寄存器描述，以表示在执行了ｘ：＝ｙｏｐｚ以后，这些寄存器分别不再含ｙ和／或ｚ的值。

如果当前的三地址语句有一元算符，步骤同上面的类似，略去这些细节。一个重要的特

例是三地址语句ｘ：＝ｙ。如果ｙ在寄存器中，只要改变寄存器和地址描述，记住ｘ的值现在

只能在存ｙ值的寄存器中找到。如果ｙ不再引用，并且在基本块出口不活跃，那么这个寄存

器不再保存ｙ的值。如果ｙ的值仅在内存，原则上可以记下ｘ的值在ｙ的内存单元，但是这

样会使算法复杂，因为以后若要改变ｙ的值时必须先保存ｘ的值。所以，如果ｙ在内存，可

用ｇｅｔｒｅｇ来找到一个存放ｙ的寄存器，并记住此寄存器是存ｘ的场所。另一种办法是产生
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指令ＭＯＶｙ，ｘ。尤其是ｘ在块中不再引用时，这样做比较好。值得注意的是，如果用第９章

的各种优化，尤其是复写传播算法，大多数（如果不是所有的）复写指令可以删去。

一旦处理完基本块的所有三地址语句，在基本块出口，用ＭＯＶ指令把那些值尚不在它

们内存单元的活跃名字的值存入它们的内存单元。为完成这一点，用寄存器描述来决定什

么名字仍在寄存器中，用地址描述来决定这些名字的值是否不在它们的内存单元，用活跃变

量信息来决定这些名字是否要存储起来。如果基本块之间的数据流分析没有计算活跃变量

信息，只好认为所有用户定义的名字在基本块末尾都是活跃的。

８．４．３　寄存器选择函数

函数 ｇｅｔｒｅｇ返回保存语句ｘ：＝ｙｏｐｚ的ｘ值的场所Ｌ。该代码生成算法的很多努力都

消耗在实现这个函数上，以产生对Ｌ的较好选择。本小节讨论基于下次引用信息的一个简

单易行的办法。

（１）如果名字ｙ在寄存器中，此寄存器不含其他名字的值（注意，别忘了ｘ：＝ｙ这样的

复写语句会使得寄存器同时保存两个或更多变量的值），并且在执行ｘ：＝ｙｏｐｚ后ｙ不再有

下次引用，那么返回ｙ的这个寄存器作为Ｌ。

（２）（１）失败时，返回一个空闲寄存器，如果有的话。

（３）当（２）不能成功时，如果ｘ在块中有下次引用，或者ｏｐ是必须用寄存器的算符，如变

址，那么找一个已被占用的寄存器Ｒ。如果Ｒ的值还没有保存到它应该在的内存单元Ｍ，由

ＭＯＶＲ，Ｍ把Ｒ的值存入内存单元Ｍ，修改Ｍ的地址描述，返回Ｒ。如果Ｒ保存着几个变量

的值，那么对于每个需要存储的变量都产生ＭＯＶ指令。怎样恰当地选择这个寄存器呢？可

优先选择其数据在最远的将来使用，或者其数据同时在内存的寄存器。我们难以描述精确

的选择方法，因为没有人能证明哪种选择方法是最佳的。

（４）如果ｘ在本基本块中不再引用，或者找不到适当的被占用寄存器，可选择ｘ的内存

单元作为Ｌ。

更复杂的ｇｅｔｒｅｇ函数在决定存放ｘ值的寄存器时要考虑ｘ随后使用情况和算符ｏｐ的交

换性。

例８．４　赋值语句ｄ：＝（ａ－ｂ）＋（ａ－ｃ）＋（ａ－ｃ）可以翻译成下面的三地址语句序列：

　　ｔ１：＝ａ－ｂ

ｔ２：＝ａ－ｃ

ｔ３：＝ｔ１＋ｔ２

ｄ：＝ｔ３＋ｔ２

假定只有ｄ在基本块出口活跃。上面的代码生成算法为这个三地址语句序列产生如表８．１
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的代码序列。表中给出代码生成过程中相关的寄存器描述和地址描述，但是忽略了ａ，ｂ和ｃ

的值总是在内存中这样一个事实。同时还假定ｔ１，ｔ２ 和ｔ３ 是临时变量，它们的值都不在内

存，除非用ＭＯＶ指令把它们存起来。

表８．１　目标代码序列

语句 生成的代码 寄存器描述 名字地址描述

寄存器空

ｔ１：＝ａ－ｂ ＭＯＶａ，Ｒ０ Ｒ０含ｔ１ ｔ１ 在Ｒ０中

ＳＵＢｂ，Ｒ０

ｔ２：＝ａ－ｃ ＭＯＶａ，Ｒ１ Ｒ０含ｔ１ ｔ１ 在Ｒ０中

ＳＵＢｃ，Ｒ１ Ｒ１含ｔ２ ｔ２ 在Ｒ１中

ｔ３：＝ｔ１＋ｔ２ ＡＤＤＲ１，Ｒ０ Ｒ０含ｔ３ ｔ３ 在Ｒ０中

Ｒ１含ｔ２ ｔ２ 在Ｒ１中

ｄ：＝ｔ３＋ｔ２ ＡＤＤＲ１，Ｒ０ Ｒ０含ｄ ｄ在Ｒ０中

ＭＯＶＲ０，ｄ ｄ在Ｒ０和内存中

ｇｅｔｒｅｇ的第一次调用返回Ｒ０作为计算ｔ１的场所。因为ａ不在Ｒ０，因此产生ＭＯＶａ，Ｒ０

和ＳＵＢｂ，Ｒ０的指令。修改寄存器描述表示Ｒ０含ｔ１。

代码生成以这种方式前进，直到最后一个三地址语句处理完。注意，这时Ｒ１为空，因

为ｔ２不再引用。最后在基本块的结尾产生ＭＯＶＲ０，ｄ，存储活跃变量ｄ。

表８．１生成的代码的代价是１２。可以把它缩减到１１，在第一条指令后立即产生指令

ＭＯＶＲ０，Ｒ１，删去指令ＭＯＶａ，Ｒ１，但是这需要更复杂的代码生成算法。代价能减小的原因

是从Ｒ１取到Ｒ０比从内存取到Ｒ０要低廉一些。 �

８．４．４　为变址和指针语句产生代码

变址与指针运算的三地址语句的处理和二元算符的处理相同。表８．２给出了为变址语

句ａ：＝ｂ［ｉ］和ａ［ｉ］：＝ｂ产生的代码序列，假定ｂ是静态分配的。

表８．２　变址语句的代码序列

语句
ｉ在寄存器Ｒｉ中 ｉ在内存Ｍｉ中 ｉ在栈中

代码 代价 代码 代价 代码 代价

ａ：＝ｂ［ｉ］ ＭＯＶｂ（Ｒｉ），Ｒ ２ ＭＯＶＭｉ，Ｒ ４ ＭＯＶＳｉ（Ａ），Ｒ ４

ＭＯＶｂ（Ｒ），Ｒ ＭＯＶｂ（Ｒ），Ｒ

ａ［ｉ］：＝ｂ ＭＯＶｂ，ａ（Ｒｉ） ３ ＭＯＶＭｉ，Ｒ ５ ＭＯＶＳｉ（Ａ），Ｒ ５

ＭＯＶｂ，ａ（Ｒ） ＭＯＶｂ，ａ（Ｒ）
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　　ｉ当前所在的场所决定代码序列。表中给出三种情况，分别是ｉ在寄存器Ｒｉ中，ｉ在内

存单元Ｍｉ，还有ｉ在栈中。对于后者，偏移为Ｓｉ，且ｉ所在的活动记录指针是寄存器Ａ。寄存

器Ｒ是调用函数ｇｅｔｒｅｇ时返回的寄存器，对于第一个赋值，如果ａ在块中有下次引用，并且

寄存器Ｒ是可用的，宁愿把ａ留在寄存器Ｒ中，对第二个语句还假定ａ是静态分配的。

表８．３给出了为指针语句ａ：＝＊ｐ和＊ｐ：＝ａ产生的代码序列。这里，ｐ的当前位置决

定代码序列。

表８．３　指针语句的代码序列

语句
ｐ在寄存器Ｒｐ中 ｐ在内存Ｍｐ中 ｐ在栈中

代码 代价 代码 代价 代码 代价

ａ：＝＊ｐ ＭＯＶ＊Ｒｐ，ａ ２ ＭＯＶＭｐ，Ｒ ３ ＭＯＶＳｐ（Ａ），Ｒ ３

ＭＯＶ＊Ｒ，Ｒ ＭＯＶ＊Ｒ，Ｒ

＊ｐ：＝ａ ＭＯＶａ，＊Ｒｐ ２ ＭＯＶＭｐ，Ｒ ４ ＭＯＶａ，Ｒ ４

ＭＯＶａ，＊Ｒ ＭＯＶＲ，＊Ｓｐ（Ａ）

同上面一样，这里也给出了三种情况。寄存器Ｒ也是调用函数 ｇｅｔｒｅｇ返回的寄存器。

第二个语句也假定ａ静态分配。

８．４．５　条件语句

机器实现条件转移有两种方式。一种方式是根据寄存器的值是否为下面６个条件之一

进行分支：负、零、正、非负、非零和非正。在这样的机器上，像ｉｆｘ＜ｙｇｏｔｏｚ这样的三地址语

句可以这样实现：把ｘ减ｙ的值存入寄存器Ｒ，如果Ｒ的值为负，则跳到ｚ。

第二种方式是用条件码来表示计算的结果或装入寄存器的值是负、零还是正。这种方

法适用于大多数机器。通常，比较指令（在我们的机器上是ＣＭＰ）有这样的性质，它设置条

件码而不真正计算值。即，若ｘ＞ｙ，那么ＣＭＰｘ，ｙ置条件码为正，等等。条件转移指令根据

指定的条件＜，＝，＞，≤，≠或≥是否满足来决定是否转移。用指令ＣＪ＜＝ｚ表示如果条件

码是负或者零则转到ｚ。例如，ｉｆｘ＜ｙｇｏｔｏｚ可以由

　　ＣＭＰ　　ｘ，　ｙ

ＣＪ＜ ｚ

来实现。

产生代码时，记住条件码的描述是有用的。这个描述告诉我们设置当前条件码的名字

或比较的名字对。于是可以用

ＭＯＶ ｙ， Ｒ０
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ＡＤＤ ｚ， Ｒ０

ＭＯＶ Ｒ０，ｘ

ＣＪ＜ ｚ

来实现

ｘ：＝ｙ＋ｚ

ｉｆｘ＜０ｇｏｔｏｚ

因为根据条件码描述可以知道在ＡＤＤｚ，Ｒ０之后，条件码是由ｘ设置的。

习　题　８

８．１　为下列Ｃ语句产生８．２节目标机器的代码，假定所有的变量都是静态的，并假定有３个寄存器可

用。

（ａ）ｘ＝１

（ｂ）ｘ＝ｙ

（ｃ）ｘ＝ｘ＋１

（ｄ）ｘ＝ａ＋ｂ＊ｃ

（ｅ）ｘ＝ａ／（ｂ＋ｃ）－ｄ＊（ｅ＋ｆ）

８．２　重复习题８．１，假定所有的变量都是自动的（分配在栈上）。

８．３　为下列Ｃ语句产生８．２节目标机器的代码，假定所有的变量都是静态的，并假定有３个寄存器可

用。

（ａ）ｘ＝ａ［ｉ］＋１

（ｂ）ａ［ｉ］＝ｂ［ｃ［ｉ］］

（ｃ）ａ［ｉ］＝ａ［ｉ］＋ｂ［ｊ］

８．４　使用８．４节的算法重做习题８．１。

８．５　在ＳＰＡＲＣ／ＳＵＮＯＳ上，经某编译器编译，下面程序的运行结果是１２０。但是如果把第１０行的ａｂｓ

（１）改成１的话，则程序结果是１。试分析为什么会有这样不同的结果。

　　ｉｎｔｆａｃｔ（）

｛　　

ｓｔａｔｉｃｉｎｔｉ＝５；

ｉｆ（ｉ＝＝０）｛

ｒｅｔｕｒｎ（１）；

｝

ｅｌｓｅ｛
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ｉ＝ｉ－１；

ｒｅｔｕｒｎ（（ｉ＋ａｂｓ（１））＊ｆａｃｔ（））；

｝

｝

ｍａｉｎ（）

｛　　

ｐｒｉｎｔｆ（��ｆａｃｔｏｒｏｆ５＝％ｄ＼ｎ��，ｆａｃｔ（））；

｝

８．６　一个Ｃ语言程序如下：

　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ｌｏｎｇｉ；

ｉ＝０；

ｐｒｉｎｔｆ（��％ｌｄ＼ｎ��，（＋＋ｉ）＋（＋＋ｉ）＋（＋＋ｉ））；

｝

该程序在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上编译后的运行结果是７，而在ＳＰＡＲＣ／ＳＵＮＯＳ机器上编译后的运行结果是６。试

分析运行结果不同的原因。

８．７　一个Ｃ语言程序如下，运行时输出１０５。

　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ｌｏｎｇｉ；

ｉ＝１０；

ｉ＝（ｉ＋５）＋（ｉ＝ｉ＊５）；

ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ＼ｎ��，ｉ）；

｝

该程序在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上编译后生成的汇编代码如下，从生成的汇编代码看出，表达式（ｉ＋５）＋（ｉ＝ｉ＊５）

的右子树先计算，你能猜测出有关的代码生成策略吗？

　　　　．ｆｉｌｅ��ｅｘｐｒｅｓｓｉｏｎ．ｃ��

．ｖｅｒｓｉｏｎ��０１．０１��

ｇｃｃ２ ｃｏｍｐｉｌｅｄ．：

．ｓｅｃｔｉｏｎ．ｒｏｄａｔａ

．ＬＣ０：

　　．ｓｔｒｉｎｇ��％ｄ＼ｎ��
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．ｔｅｘｔ

　　．ａｌｉｇｎ４

．ｇｌｏｂｌｍａｉｎ

　　．ｔｙｐｅｍａｉｎ，＠ｆｕｎｃｔｉｏｎ

ｍａｉｎ：

　　ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ

ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ

ｓｕｂｌＳ｜４，％ｅｓｐ

ｍｏｖｌＳ｜１０，－４（％ｅｂｐ）

ｍｏｖｌ－４（％ｅｂｐ），％ｅｄｘ

ｍｏｖｌ％ｅｄｘ，％ｅａｘ

ｓａｌｌＳ｜２，％ｅａｘ

ａｄｄｌ％ｅｄｘ，％ｅａｘ

ｍｏｖｌ％ｅａｘ，％ｅｄｘ

ｍｏｖｌ％ｅｄｘ，－４（％ｅｂｐ）

ｌｅａｌ５（％ｅｄｘ），％ｅａｘ

ａｄｄｌ％ｅａｘ，－４（％ｅｂｐ）

ｍｏｖｌ－４（％ｅｂｐ），％ｅａｘ

ｐｕｓｈｌ％ｅａｘ

ｐｕｓｈｌＳ｜．ＬＣ０

ｃａｌｌｐｒｉｎｔｆ

ａｄｄｌＳ｜８，％ｅｓｐ

．Ｌ１：

　　ｌｅａｖｅ

　　ｒｅｔ

．Ｌｆｅ１：

　　 ．ｓｉｚｅｍａｉｎ，．Ｌｆｅ１－ｍａｉｎ

　　 ．ｉｄｅｎｔ��ＧＣＣ：（ＧＮＵ）ｅｇｃｓ－２．９１．６６１９９９０３１４／Ｌｉｎｕｘ（ｅｇｃｓ－１．１．２ｒｅｌｅａｓｅ）��

８．８　一个Ｃ语言程序如下：

　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ｉｎｔｉ；

ｉ＝５０；

ｓｗｉｔｃｈ（ｉ＊ｉ）｛

ｃａｓｅ１０：ｉ＝１０；ｂｒｅａｋ；
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ｃａｓｅ８０：ｉ＝８０；ｂｒｅａｋ；

ｃａｓｅ５０：ｉ＝５０；ｂｒｅａｋ；

ｃａｓｅ７０：ｉ＝７０；ｂｒｅａｋ；

ｃａｓｅ２０：ｉ＝２０；ｂｒｅａｋ；

ｄｅｆａｕｌｔ：ｉ＝４０；

｝

ｓｗｉｔｃｈ（ｉ＊ｉ）｛

ｃａｓｅ７：ｉ＝７；ｂｒｅａｋ；

ｃａｓｅ１：ｉ＝１；ｂｒｅａｋ；

ｃａｓｅ６：ｉ＝６；ｂｒｅａｋ；

ｃａｓｅ９：ｉ＝９；ｂｒｅａｋ；

ｃａｓｅ５：ｉ＝５；ｂｒｅａｋ；

ｃａｓｅ１０：ｉ＝１０；ｂｒｅａｋ；

ｃａｓｅ２：ｉ＝２；ｂｒｅａｋ；

ｄｅｆａｕｌｔ：ｉ＝４０；

｝

｝

它在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上编译后生成的汇编代码如下，请根据所生成的汇编代码写出程序中两个ｓｗｉｔｃｈ

语句的目标代码结构的特点。

　　．ｆｉｌｅ��ｓｗｉｔｃｈ．ｃ��

　　 ．ｖｅｒｓｉｏｎ��０１．０１��

ｇｃｃ２ ｃｏｍｐｉｌｅｄ．：

．ｔｅｘｔ

　　 ．ａｌｉｇｎ４

．ｇｌｏｂｌｍａｉｎ

　　 ．ｔｙｐｅｍａｉｎ，＠ｆｕｎｃｔｉｏｎ

ｍａｉｎ：

　　ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ

ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ

ｓｕｂｌＳ｜４，％ｅｓｐ

ｍｏｖｌＳ｜５０，－４（％ｅｂｐ）

ｍｏｖｌ－４（％ｅｂｐ），％ｅａｘ

ｉｍｕｌｌ－４（％ｅｂｐ），％ｅａｘ

ｃｍｐｌＳ｜５０，％ｅａｘ

ｊｅ．Ｌ５
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ｃｍｐｌＳ｜５０，％ｅａｘ

ｊｇ．Ｌ１０

ｃｍｐｌＳ｜１０，％ｅａｘ

ｊｅ．Ｌ３

ｃｍｐｌＳ｜２０，％ｅａｘ

ｊｅ．Ｌ７

ｊｍｐ．Ｌ８

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ１０：

　　ｃｍｐｌＳ｜７０，％ｅａｘ

ｊｅ．Ｌ６

ｃｍｐｌＳ｜８０，％ｅａｘ

ｊｅ．Ｌ４

ｊｍｐ．Ｌ８

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ３：

　　ｍｏｖｌＳ｜１０，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ２

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ４：

　　ｍｏｖｌＳ｜８０，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ２

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ５：

　　ｍｏｖｌＳ｜５０，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ２

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ６：

　　ｍｏｖｌＳ｜７０，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ２

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ７：

　　ｍｏｖｌＳ｜２０，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ２

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ８：
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　　ｍｏｖｌＳ｜４０，－４（％ｅｂｐ）

．Ｌ２：

　　ｍｏｖｌ－４（％ｅｂｐ），％ｅｄｘ

ｉｍｕｌｌ－４（％ｅｂｐ），％ｅｄｘ

ｌｅａｌ－１（％ｅｄｘ），％ｅａｘ

ｃｍｐｌＳ｜９，％ｅａｘ

ｊａ．Ｌ１９

ｍｏｖｌ．Ｌ２０（，％ｅａｘ，４），％ｅａｘ

ｊｍｐ＊％ｅａｘ

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．ｓｅｃｔｉｏｎ．ｒｏｄａｔａ

　　．ａｌｉｇｎ４

．ａｌｉｇｎ４

．Ｌ２０：

　　．ｌｏｎｇ．Ｌ１３

．ｌｏｎｇ．Ｌ１８

．ｌｏｎｇ．Ｌ１９

．ｌｏｎｇ．Ｌ１９

．ｌｏｎｇ．Ｌ１６

．ｌｏｎｇ．Ｌ１４

．ｌｏｎｇ．Ｌ１２

．ｌｏｎｇ．Ｌ１９

．ｌｏｎｇ．Ｌ１５

．ｌｏｎｇ．Ｌ１７

．ｔｅｘｔ

　　 ．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ１２：

　　ｍｏｖｌＳ｜７，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ１１

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ１３：

　　ｍｏｖｌＳ｜１，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ１１

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ１４：

　　ｍｏｖｌＳ｜６，－４（％ｅｂｐ）
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ｊｍｐ．Ｌ１１

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ１５：

　　ｍｏｖｌＳ｜９，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ１１

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ１６：

　　ｍｏｖｌＳ｜５，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ１１

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ１７：

　　ｍｏｖｌＳ｜１０，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ１１

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ１８：

　　ｍｏｖｌＳ｜２，－４（％ｅｂｐ）

ｊｍｐ．Ｌ１１

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ１９：

　　ｍｏｖｌＳ｜４０，－４（％ｅｂｐ）

．Ｌ１１：

．Ｌ１：

　　ｌｅａｖｅ

ｒｅｔ

．Ｌｆｅ１：

　　．ｓｉｚｅｍａｉｎ，．Ｌｆｅ１－ｍａｉｎ

．ｉｄｅｎｔ　��ＧＣＣ：（ＧＮＵ）ｅｇｃｓ－２．９１．６６１９９９０３１４／Ｌｉｎｕｘ（ｅｇｃｓ－１．１．２ｒｅｌｅａｓｅ）��

８．９　一个Ｃ语言程序如下：

　　ｅｘｔｅｒｎｉｎｔａ；

ｓｔａｔｉｃｉｎｔｂ；

ｉｎｔｃ；

ｍａｉｎ（）

｛

　　ｂ＝ａ；

｝

·７６２·习　题　８



它在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上编译后生成的汇编代码如下，请说明编译时对ｅｘｔｅｒｎ变量的处理和外部变量的处理

有什么区别？

　　　　．ｆｉｌｅ��ｅｘｔｅｒｎ．ｃ��

．ｖｅｒｓｉｏｎ��０１．０１��

ｇｃｃ２ ｃｏｍｐｉｌｅｄ．：

．ｔｅｘｔ

　　 ．ａｌｉｇｎ４

．ｇｌｏｂｌｍａｉｎ

　　 ．ｔｙｐｅｍａｉｎ，＠ｆｕｎｃｔｉｏｎ

ｍａｉｎ：

　　ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ

ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ

ｍｏｖｌａ，％ｅａｘ

ｍｏｖｌ％ｅａｘ，ｂ

．Ｌ１：

　　ｌｅａｖｅ

ｒｅｔ

．Ｌｆｅ１：

　　．ｓｉｚｅｍａｉｎ，．Ｌｆｅ１－ｍａｉｎ

．ｌｏｃａｌ　ｂ

．ｃｏｍｍ ｂ，４，４

．ｃｏｍｍ ｃ，４，４

．ｉｄｅｎｔ ��ＧＣＣ：（ＧＮＵ）ｅｇｃｓ－２．９１．６６１９９９０３１４／Ｌｉｎｕｘ（ｅｇｃｓ－１．１．２ｒｅｌｅａｓｅ）��
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＊第９章　代 码 优 化

由简单的编译算法产生的代码，经改进后可以运行得更快，或空间占得更少，或两者兼

而有之。这种改进是通过程序变换来获得的，这样的程序变换称作优化。实施代码改进变

换的编译器叫做优化编译器。

本章介绍独立于机器的优化，即不考虑任何目标机器性质的优化变换。依赖于机器的

优化，例如寄存器分配，我们已在第８章讨论过了。

一般而言，程序的内循环（特别是最内循环）是重点要改进的地方，因为它们往往是程序

中经常执行的部分。让这些部分尽可能地高效率，有可能使我们以最小的代价获得最大的

利益。当然，编译器只能靠自己来对程序的热点在哪儿作出最好的猜测，这种猜测并不一定完

全符合实际情况。程序流图中的循环由控制流分析过程来识别，这是本章讨论的重点之一。

要完成优化还需要收集程序中变量使用方式的信息，这由数据流分析来完成。在程序

的不同点收集的这种信息可以用一组简单的方程联系起来。本章给出一些用数据流分析收

集信息和在优化中有效地使用这些信息的算法。

９．１　优化的主要种类

本节介绍一些最有用的代码改进变换，实现这些变换的技术在下面几节给出。考察一个

基本块的语句就可以完成的变换叫做局部变换，否则叫做全局变换，通常先完成局部变换。

在介绍各种变换之前，先给出代码改进变换的标准，并给出一个Ｃ程序的源程序、中间

代码和流图，以此为例来介绍各种优化。本书不讨论过程间的优化，这里所说的程序是指单

个过程。

９．１．１　代码改进变换的标准

由优化编译器提供的变换应该有下列几点性质：

首先，代码变换必须保持程序的含义，也就是优化不能改变程序对给定输入的输出，也

不能引起在源程序版本中不会出现的错误，如除数为零。对于优化，编译器采取稳妥的策

略，即宁可失去某些优化的机会，也不能采用可能改变程序行为的变换。

其次，变换减少程序的运行时间平均达到一个可度量的值。即，并不是每种变换都能成



功地改进每一个程序，偶尔，优化可能稍稍增加了个别程序的运行时间，所以我们强调一种

变换对各种程序的平均影响。优化有可能使运行时间有可观的缩短，但是没有一个编译器

能为程序找到最好的算法。代码的空间已经不像以往那么重要了，但是有时我们的兴趣还

在缩小目标代码所需空间。

第三，变换所做的努力是值得的。编译器的编写者为实现代码改进变换所消耗的时间

和精力，以及优化编译器优化阶段的开销，如果不能从目标程序的运行中得到补偿，那么这

种改进变换是没有意义的。有些变换，只有在对源程序进行详尽的、往往是费时的分析后才

能使用，因此很少把它们用于只运行几次的程序。例如，快速的、非优化的编译器可能对调

试或者对运行几次就要扔掉的“学生作业”更有帮助。

本章用一个快速排序程序ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ来说明各种代码改进变换的作用，图９．１是这个程

序的Ｃ代码。不讨论该程序的算法方面，事实上，为了这个程序能正常工作，ａ［０］和ａ［ｍａｘ］

应分别是被排序的最小元素和最大元素。

用第７章的技术为图９．１的两个注释之间的程序段产生的中间代码在图９．２。

　　　ｖｏｉｄｑｕｉｃｋｓｏｒｔ（ｍ，ｎ）

ｉｎｔｍ，ｎ；

｛　　

ｉｎｔｉ，ｊ；

ｉｎｔｖ，ｘ；

ｉｆ（ｎ＜＝ｍ）ｒｅｔｕｒｎ；

／＊程序段开始＊／

ｉ＝ｍ－１；ｊ＝ｎ；ｖ＝ａ［ｎ］；

ｗｈｉｌｅ（１）｛

ｄｏｉ＝ｉ＋１；ｗｈｉｌｅ（ａ［ｉ］＜ｖ）；

ｄｏｊ＝ｊ（１；ｗｈｉｌｅ（ａ［ｊ］＞ｖ）；

ｉｆ（ｉ＞＝ｊ）ｂｒｅａｋ；

ｘ＝ａ［ｉ］；ａ［ｉ］＝ａ［ｊ］；ａ［ｊ］＝ｘ；

｝

ｘ＝ａ［ｉ］；ａ［ｉ］＝ａ［ｎ］；ａ［ｎ］＝ｘ；

／＊程序段结束＊／

ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ（ｍ，ｊ）；ｑｕｉｃｋｓｏｒｔ（ｉ＋１，ｎ）；

｝

图９．１　快速排序的Ｃ代码

　（１）　ｉ：＝ｍ－１　　　　　　（１６）ｔ７：＝４＊ｉ

（２） ｊ：＝ｎ （１７）ｔ８：＝４＊ｊ

（３） ｔ１：＝４＊ｎ （１８）ｔ９：＝ａ［ｔ８］

（４） ｖ：＝ａ［ｔ１］ （１９）ａ［ｔ７］：＝ｔ９

（５） ｉ：＝ｉ＋１ （２０）ｔ１０：＝４＊ｊ

（６） ｔ２：＝４＊ｉ （２１）ａ［ｔ１０］：＝ｘ

（７） ｔ３：＝ａ［ｔ２］ （２２）ｇｏｔｏ（５）

（８） ｉｆｔ３＞ｖｇｏｔｏ（５） （２３）ｔ１１：＝４＊ｉ

（９） ｊ：＝ｊ－１ （２４）ｘ：＝ａ［ｔ１１］

（１０）ｔ４：＝４＊ｊ （２５）ｔ１２：＝４＊ｉ

（１１）ｔ５：＝ａ［ｔ４］ （２６）ｔ１３：＝４＊ｎ

（１２）ｉｆｔ５＞ｖｇｏｔｏ（９） （２７）ｔ１４：＝ａ［ｔ１３］

（１３）ｉｆｉ＞＝ｊｇｏｔｏ（２３） （２８）ａ［ｔ１２］：＝ｔ１４

（１４）ｔ６：＝４＊ｉ （２９）ｔ１５：＝４＊ｎ

（１５） ｘ：＝ａ［ｔ６］ （３０）ａ［ｔ１５］：＝ｘ

图９．２　图９．１部分程序的三地址代码

在代码优化器中，程序用流图表示，边表示控制流，结点表示基本块，就像８．３节讨论的
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那样。

例９．１　图９．３是图９．２程序的流图，程序所有的条件转移和无条件转移在图９．３中都

改成了转移到相应的基本块。

图９．３　图９．２程序的流图

在图９．３中，块 Ｂ１是初始结点。该图有三个循环：块 Ｂ２ 和 Ｂ３ 都单独构成循环；块 Ｂ２，

Ｂ３，Ｂ４和 Ｂ５一起形成一个循环，该循环的首结点是块 Ｂ２。循环的识别在９．２节介绍。 �
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９．１．２　公共子表达式删除

如果表达式 Ｅ先前已计算，并且从先前的计算到 Ｅ的再次出现，Ｅ中变量的值没有改

　图９．４　删除局部公共子

表达式后的基本块Ｂ５

变，那么 Ｅ的这个再次出现称为公共子表达式。如果我们能够

利用先前的计算结果，就 可以避免表达式的重复计算。例如，在

图９．３的基本块 Ｂ５中，对ｔ７和ｔ１０赋值的语句分别有公共子表达

式４＊ｉ和４＊ｊ出现在它们的右部。我们用ｔ６代替ｔ７，用ｔ８ 代替

ｔ１０，这些公共子表达式得以删除，删除后该基本块的代码如图

９．４所示。以上我们是仅局限于基本块进行的公共子表达式的

删除。

例９．２　图９．３流图中，Ｂ５和 Ｂ６块中全局公共子表达式和

局部公共子表达式删除后的结果在图９．５给出。我们重点讨论

Ｂ５的变换。

删除了局部公共子表达式后，Ｂ５仍然计算４＊ｉ和４＊ｊ，从全局看，它们仍然是公共子表

达式。Ｂ５中三个语句

　　ｔ８：＝４＊ｊ；　　ｔ９：＝ａ［ｔ８］；　　ａ［ｔ８］：＝ｘ

可以由

　　ｔ９：＝ａ［ｔ４］；　　ａ［ｔ４］：＝ｘ

代替。这是因为ｔ４在 Ｂ３中计算，在图９．５中可以看到，当控制从Ｂ３中４＊ｊ的计算传到 Ｂ５

时，中间没有改变ｊ的值，所以在 Ｂ５ 中需要４＊ｊ时可以引用ｔ４。

ｔ４ 代替ｔ８ 后，Ｂ５的另一个公共子表达式变得清楚了。它是表达式ａ［ｔ４］，对应于源代码

中ａ［ｊ］的值。不仅控制离开 Ｂ３和进入 Ｂ５时ｊ的值没有变，而且ａ［ｊ］的值也不变（ａ［ｊ］的值

计算在临时变量ｔ５ 中），因为在这段区间中没有对ａ的元素赋值。这样，Ｂ５ 的语句

　　ｔ９：＝ａ［ｔ４］；ａ［ｔ６］：＝ｔ９

可以由ａ［ｔ６］＝ｔ５ 代替。

类似地，图９．４的 Ｂ５ 中对ｘ赋的值和 Ｂ２ 中对ｔ３ 赋的值一样。删掉图９．４中对应到源

代码表达式ａ［ｉ］和ａ［ｊ］的公共子表达式后，其结果是图９．５的 Ｂ５。

图９．５的 Ｂ６也是完成了一串类似变换后的结果。图９．５的Ｂ１ 和Ｂ６ 中表达式ａ［ｔ１］不

能看作公共子表达式，虽然ｔ１ 在两个地方都使用，但是因为控制离开 Ｂ１ 进入 Ｂ６ 之前，它可

以通过 Ｂ５，Ｂ５有对ａ的赋值，因此在到达 Ｂ６时，ａ［ｔ１］的值可能和离开 Ｂ１ 时的值不一样，把

ａ［ｔ１］作为公共子表达式是不稳妥的。 �
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图９．５　删除公共子表达式后的 Ｂ５ 和Ｂ６

９．１．３　复写传播

图９．５的 Ｂ５可以通过使用两种新的变换来删除ｘ而进一步化简。一种变换是下一小

节介绍的删除死代码；另一种变换和形式为ｆ：＝ｇ的赋值有关，这种赋值叫做复写语句，简

称为复写。在例９．２中，若我们更深入地讨论的话，复写概念会较早一些提出，因为删除公

共子表达式的算法会引进复写。其他一些算法也会引进复写。例如，当删除图９．６的公共

子表达式ｃ：＝ｄ＋ｅ时，该算法使用新的变量ｔ来保存ｄ＋ｅ的值。因为控制到达ｃ：＝ｄ＋ｅ

可能会在对ａ的赋值之后，也可能会在对ｂ的赋值之后，因此用ｃ：＝ａ或ｃ：＝ｂ来代替ｃ

：＝ｄ＋ｅ都是不妥的。
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图９．６　删除局部公共子表达式期间引进复写

复写传播变换的做法是在复写语句ｆ：＝ｇ后，尽可能用ｇ代表ｆ。例如，图９．５Ｂ５的赋

值ｘ：＝ｔ３ 是一个复写。把复写传播运用于 Ｂ５产生

　　　　

ｘ：＝ｔ３

ａ［ｔ２］：＝ｔ５

ａ［ｔ４］：＝ｔ３

ｇｏｔｏＢ２

（９．１）

这看起来似乎没有改进，但我们将会看到，它增加了删除对ｘ赋值的机会。

９．１．４　死代码删除

如果变量的值以后还要引用，则称它在程序的该点是活跃的，否则它在该点是死亡的。

死代码或无用代码就是指计算的结果决不被引用的语句。虽然程序员不会故意引入死代

码，但是前面的变换可能会引起死代码。例如我们可能在程序中增加一些

　　ｉｆ（ｄｅｂｕｇ）ｐｒｉｎｔ．．． （９．２）

语句来帮助测试或调试程序。当调试结束时，我们不是将它们从程序中删除，而是在程序的

一开始将

　　ｄｅｂｕｇ：＝ｔｒｕｅ

改成

　　ｄｅｂｕｇ：＝ｆａｌｓｅ

这样，从数据流分析可以推断出，程序每次到达这个语句时ｄｅｂｕｇ的值总是假。而且可以断

定，不论程序实际取什么分支序列，该语句总是先于测试（９．２）的、对ｄｅｂｕｇ的最后一个赋值

语句。当复写传播用ｆａｌｓｅ代替ｄｅｂｕｇ时，打印语句就成了死代码，可以从目标代码中删掉测

试和打印。

更一般地，若在编译时能推断出一个表达式的所有运算对象都是常量，因而在编译时能

完成这个计算，那么可以用该计算的结果代替这个表达式，这种变换叫做常量合并。复写传

播可能会引入一些常量合并的机会。

复写传播的另一个优点是它常常使得复写语句成为死代码。例如，复写传播后再删除
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死代码，可以删掉（９．１）中对ｘ的赋值，把它变成

　　ａ［ｔ２］：＝ｔ５

　　ａ［ｔ４］：＝ｔ３

　　ｇｏｔｏＢ２

这段代码是图９．５中 Ｂ５的进一步改进。

９．１．５　代码外提

本小节开始简单介绍一个非常重要而值得优化的地方，即循环，尤其是消耗程序运行大

部分时间的内循环。如果减少了内循环的指令数，这时即使增加了外循环的指令数，程序的

运行时间也可能缩短。循环优化的三种重要技术是：代码外提，它把代码移出循环；归纳变

量删除，我们将用它从图９．５的内循环Ｂ２ 和Ｂ３中删掉ｉ和ｊ；还有强度削弱，它用较快的操

作代替较慢的操作，如用加代替乘。先介绍代码外提。

减少循环中代码总数的一种重要办法是代码外提。这种变换把循环不变计算，即运算

结果独立于循环执行次数的表达式，放到循环的前面。例如，语句

　　ｗｈｉｌｅ（ｉ＜＝ｌｉｍｉｔ－２）．．．

如果ｗｈｉｌｅ的体不改变ｌｉｍｉｔ的值，那么ｌｉｍｉｔ－２是循环不变计算。代码外提的结果是

　　ｔ＝ｌｉｍｉｔ－２；

　　ｗｈｉｌｅ（ｉ＜＝ｔ）．．．

当然ｗｈｉｌｅ的体也不能改变ｔ的值。

在所给出的快速排序程序中，没有可以代码外提的地方。

９．１．６　强度削弱和归纳变量删除

考虑图９．７中由 Ｂ３ 构成的循环。ｊ和ｔ４的值步伐一致地变化，每次ｊ的值减１，ｔ４ 的值

就减４，因为４＊ｊ赋给ｔ４。这样的变量都叫做归纳变量。如果在循环中有两个或更多的归

纳变量，也许只需要留下一个，而摆脱其余。这个操作由归纳变量删除过程来完成。对于图

９．７（ａ）Ｂ３ 构成的循环，ｊ和ｔ４都不能摆脱，因为ｔ４在Ｂ３中引用，ｊ在Ｂ４中引用。然而可以用

它们来说明强度削弱，而这个强度削弱又为删除归纳变量创造了机会。

例９．３　在图９．７（ａ）中，对内循环 Ｂ３，若不考虑第一次进入，关系ｔ４＝４＊ｊ在 Ｂ３ 的入

口一定保持，在ｊ：＝ｊ－１后，关系ｔ４＝４＊ｊ＋４（即４＊ｊ＝ｔ４－４）也保持，那么ｔ４＝４＊ｊ可以用

ｔ４＝ｔ４－４代替。现在要进行这个变换的惟一问题是第一次进 Ｂ３时ｔ４ 没有初值，所以在给ｊ

置初值的那个基本块的末尾给ｔ４置初值４＊ｊ。在图９．７（ｂ）中，这个语句放在块 Ｂ１的最后。

如果乘运算比加或减需要更多时间的话（许多机器都是这样），那么这种变换会加快目
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图９．７　强度削弱用于块 Ｂ３ 中的４＊ｊ

标代码的速度。 �

９．４节将讨论怎样寻找归纳变量以及可以施加什么变换。下面我们再举一个删除归纳

变量的例子来作为本节的结束，该例处理外循环 Ｂ２，Ｂ３，Ｂ４ 和Ｂ５上下文中的ｉ和ｊ。

例９．４　把强度削减用于 Ｂ２和 Ｂ３的内循环后，ｉ和ｊ的作用仅在于决定 Ｂ４ 的测试结

果。我们已知道ｊ和ｔ４ 满足关系ｔ４＝４＊ｊ，ｉ和ｔ２ 也满足关系ｔ２＝４＊ｉ，那么测试ｔ２＞＝ｔ４等价

于ｉ＞＝ｊ。一旦作出这种替换，Ｂ２的ｉ和 Ｂ３ 的ｊ就成了死变量，在这些块中对它们的赋值也

就成了死代码，可以删除，这个结果在图９．８中给出。 �

前面的代码改进变换的效果是明显的。在图９．８中，Ｂ２ 和 Ｂ３的指令数都从图９．３最

初流图的４条减为３条，Ｂ５从９条减到３条，Ｂ６从８条减到３条。虽然 Ｂ１ 从４条增加到６

条，但是 Ｂ１在这段程序中仅执行一次，所以总的运行时间几乎不受 Ｂ１ 大小的影响。

９．１．７　优化编译器的组织

从上面的优化实例可以看到，要进行一项优化，需要掌握程序控制流和数据流方面很多

信息，因此对中间代码进行控制流分析和数据流分析是代码优化阶段不可缺少的环节。本

章的代码优化使用图９．９的组织形式，它由控制流分析、数据流分析和代码变换三部分组

成。第８章讨论的代码生成器是从变换后的中间代码产生目标程序。

图９．９的组织形式有下列优点：
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图９．８　删除归纳变量后的流图

图９．９　代码优化器的组织
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（１）实现高级结构所需的操作在中间代码中是显式的，这就有可能优化它们。例如，ａ

［ｉ］的三地址计算在图９．２中是明显的，这样，像表达式４＊ｉ的重复计算才可以删除。

有些代码改进变换要想在源语言级完成是不大可能的。例如，像Ｐａｓｃａｌ和ＦＯＲＴＲＡＮ这

样的语言，程序员只能按常规的方式引用数组元素ａ［ｉ］，即使程序员知道多次引用ａ［ｉ］意

味着它的地址会重复计算，他也没有办法改进它。

当然，像Ｃ这样的语言，这种变换可以由程序员在源程序级完成，因为数组元素的访问

可以系统地重写成使用指针，以提高效率。这种重写类似于传统的ＦＯＲＴＲＡＮ优化器所做

的工作。

（２）中间代码基本上独立于目标机器，所以，由一种机器的代码生成器改为另一种机器

的代码生成器时，优化器不必作很多修改。

９．２　流图中的循环

要想优化产生较好的结果，必须考虑循环优化，因此需要定义流图中的循环由哪些结点

构成。我们使用一个结点是另一个结点的必经结点的概念来定义自然循环和一类重要的流

图———可归约流图。

９．２．１　必经结点

流图中结点ｄ是结点ｎ的必经结点，如果从初始结点起，每条到达 ｎ的路径都要经过

图９．１０　流图

ｄ。写成ｄｄｏｍｎ。根据这个定义，每个结点是它本身的必经结

点，循环的入口是循环中所有结点的必经结点。

例９．５　考虑图９．１０的流图，它的初始结点是１。初始结

点是所有结点的必经结点。结点２仅是它本身的必经结点，因

为控制可沿着１→３开始的路径到达任何其他结点。结点３是

除１和２以外的所有结点的必经结点。结点４是除了１，２和３

以外的所有结点的必经结点，因为从１出发的所有路径必须由１

→２→３→４或１→３→４开始。结点５和６仅是它们自己的必经

结点，因为控制流可以走另一个结点而跳过这个结点。最后，７

是７，８，９和１０的必经结点；８是８，９和１０的必经结点；９和１０

仅是本身的必经结点。
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９．２．２　自然循环

必经结点信息的一重要运用是确定流图中适合于改进的循环。这样的循环有两个基本

性质。

（１）循环必须有惟一的入口点，叫做首结点，首结点是循环中所有结点的必经结点。

（２）至少有一种办法重复循环，也就是至少有一条路径回到首结点。

寻找流图中所有循环的一个办法是找出流图所有的回边（如果有ａｄｏｍｂ，那么边ｂ→ａ

叫做回边）。

例９．６　在图９．１０中，４ｄｏｍ７，则７→４是回边。类似地，７ｄｏｍ１０，１０→７是回边。其

他的回边有４→３，８→３和９→１。 �

给出一个回边ｎ→ｄ，我们定义这个边的自然循环是ｄ加上所有不经过ｄ能到达ｎ的

结点。ｄ是这个循环的首结点。

例９．７　回边１０→７的自然循环由结点７，８和１０组成，因为８和１０是所有能够不经过

７而到达１０的结点。回边９→１的自然循环是整个流图（不要忘记路径１０→７→８→９）。 �

算法９．１　构造回边的自然循环。

　　输入　流图Ｇ和回边ｎ→ｄ。

输出　由回边ｎ→ｄ确定的自然循环中所有结点

的集合ｌｏｏｐ。

方法　由结点ｎ开始，考虑已置入ｌｏｏｐ的每个结

点ｍ，ｍ≠ｄ，以保证 ｍ的前驱也能置入ｌｏｏｐ，这个算法

在图９．１１中给出。ｌｏｏｐ中的每个结点，除了ｄ以外，

一旦加入ｓｔａｃｋ，它的前驱就要被检查。注意，因为 ｄ

是初始时置入循环，我们决不会考察它的前驱，因此仅

找出那些不经过ｄ可以到达ｎ的结点。 �

如果把自然循环作为“循环”，那么我们有一个实

用的性质：两个循环要么不相交，要么一个完全包含

（嵌入）在另一个里面，除非它们有相同的首结点。于

是，暂时忽略有相同首结点的情况，若一个循环的结点

集合是另一个循环的结点集合的子集，那么相对后一

个循环而言，前一个循环是内循环。不再包含其他循

环的循环则是最内循环。

　ｐｒｏｃｅｄｕｒｅｉｎｓｅｒｔ（ｍ）；

ｉｆｍ| ｌｏｏｐｔｈｅｎｂｅｇｉｎ

ｌｏｏｐ：＝ｌｏｏｐ∪｛ｍ｝

把 ｍ压入ｓｔａｃｋ

ｅｎｄ；

／＊下面是主程序＊／

ｓｔａｃｋ：＝ 空；

ｌｏｏｐ：＝｛ｄ｝；

ｉｎｓｅｒｔ（ｎ）；

ｗｈｉｌｅｓｔａｃｋ非空ｄｏｂｅｇｉｎ

弹出ｓｔａｃｋ的顶元ｍ；

ｆｏｒｍ的每个前驱ｐｄｏｉｎｓｅｒｔ

（ｐ）

ｅｎｄ

图９．１１　构造自然循环的算法

当两个循环有相同的首结点，但并非一个循环的结点集合是另一个的子集，例如像图

·９７２·９．２　流图中的循环



　图９．１２　有相同首

节点的两个循环

９．１２那样，我们很难说哪个是内循环。例如，若Ｂ１ 结尾的测试是

　　ｉｆａ＝１０ｇｏｔｏＢ２

则循环｛Ｂ０，Ｂ１，Ｂ３｝可能是内循环。但是，如果不仔细检查代码，我们不

能保证这一点。可能ａ大多数时候是１０，那么在进入 Ｂ３ 之前会环绕循

环｛Ｂ０，Ｂ１，Ｂ２｝很多次。所以，我们认为，当两个自然循环有相同的首结

点，并且不是一个嵌在另一个里面时，可以把它们合并，看成一个循环。

９．２．３　前置结点

某些变换要求移动语句到首结点的前面。于是，开始处理一个循环Ｌ时，创建一个新

基本块，叫做前置结点。前置结点的惟一后继是 Ｌ的首结点，并且原来从Ｌ外到达Ｌ首结

点的边都改成进入该前置结点。从循环 Ｌ里面到达首结点的边不改变。这种整理在图

９．１３给出。起初，前置结点为空，然后Ｌ的变换可能会放置一些语句到该结点中。

图９．１３　引入前置结点

９．２．４　可归约流图

实际出现的流图常常落入下面定义的可归约流图类。结构化的控制流语句，如ｉｆ－ｔｈｅｎ

－ｅｌｓｅ，ｗｈｉｌｅ－ｄｏ，ｃｏｎｔｉｎｕｅ和ｂｒｅａｋ语句，它们的使用产生的程序流图总是可归约的。甚至事

先没有结构化程序设计概念的程序员用ｇｏｔｏ语句编的程序，几乎也都是可归约的。

有好几种关于可归约流图的定义，我们采用的定义能显示出可归约流图的一个非常重

要的性质：不存在从循环外向循环内的转移，进入循环只通过它的首结点。

一个流图 Ｇ是可归约的，当且仅当可以把它的边分成两个不相交的子集，其中的边分

别叫做正向边和回边，并且有下列性质：

（１）正向边子集形成有向无环图，在这个图中，每个结点可以从Ｇ的初始结点到达。

（２）回边子集仅由前面所讲的回边组成。

例９．８　图９．１０的流图是可归约的。通常，如果知道了流图的 ｄｏｍ关系，就可以找出
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和去掉所有的回边。如果流图可归约，那么剩下的边必定都是正向边，所以检查流图是否可

归约，只要检查所有正向边是否构成有向无环图便可以了。对于图９．１０，如果拿开５条回边

４→３，７→４，８→３，９→１和１０→７，很容易看出剩下的图是无环的。 �

例９．９　我们看图９．１４的流图，它的初始结点是１。该流图没有回边，因为２→３和３→

２都不是回边。由于该图不是无环的，因此它不是可归约的。直观上，这个流图不可归约的

原因是，可以从结点２和３两处进入由它们构成的环。这相当于该“循环”有两个首结点，它

使得许多代码优化技术，如９．１节介绍的代码外提和归纳变量删除，都不能直接运用。 �

　图９．１４　非归约

流图

幸好，像图９．１４这样的不可归约控制流结构在大多数程序里面几乎

不出现，因而研究多于一个首结点的循环没有多大价值。有些语言只允

许程序有可归约流图，另一些语言，只要不使用ｇｏｔｏ语句，也只会产生可

归约流图。

对循环分析来说，可归约流图的关键性质是，我们非形式地称为循

环的结点集合一定含一条回边。因此只要通过回边找出所有的自然循

环，也就找出了所有的循环。

例９．１０　回到图９．１０，可以看出，最内循环是｛７，８，１０｝，它是回边１０→７的自然循环。

集合｛４，５，６，７，８，１０｝是回边７→４的自然循环，注意，８和１０可经１０→７到达７。直观上看

去，｛４，５，６，７｝是一个循环，这是错的，因为４和７都是入口点，违反了有关一个入口的限制。

从另一角度说，没有理由认为控制会环绕结点集合｛４，５，６，７｝消耗较多的时间，完全有可能

控制从７到８的次数多于从７到４的次数。把８和１０包含在这个循环里，我们可确信已分

离出程序频繁执行的一个区域。

应该认识到，对各分支作出执行频度的假设是危险的。例如，若把循环｛７，８，１０｝的不变

语句移出８或１０，而事实上，控制沿边７→４比沿７→８更频繁。那么，我们实际上增加了被

移动语句的执行次数。在９．４节我们将讨论避免这个问题的方法。

下一个较大的循环是｛３，４，５，６，７，８，１０｝，它是回边４→３和８→３的自然循环。和前面一

样，如果把｛３，４｝看成循环则违反了关于一个入口点的要求。最后一个循环是回边９→１的

自然循环，它是整个流图。 �

９．３　全局数据流分析介绍

为了优化代码，编译器需要把程序流图作为一个整体来收集信息，并把这些信息分配给

流图的各个基本块。例如，从９．１节可以看到，使用全局公共子表达式的信息可以删除更多

的冗余计算。
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可以通过建立和解方程来收集数据流信息，这些方程联系程序不同点的信息。典型的

方程形式为

ｏｕｔ［Ｂ］＝ｇｅｎ［Ｂ］∪（ｉｎ［Ｂ］－ｋｉｌｌ［Ｂ］） （９．３）

这个方程的意思是，当控制流通过基本块Ｂ时，在Ｂ末尾得到的信息是在Ｂ中产生的信息，

或者是进入 Ｂ开始点并且没有被Ｂ注销的信息。这样的方程序叫做数据流方程。

怎样建立和解数据流方程依赖三个因素：

（１）产生和注销的概念依赖于所需要的信息，即根据数据流方程所要解决的问题。而

且，对某些问题，不是沿着控制流前进并且由ｉｎ［Ｂ］来定义 ｏｕｔ［Ｂ］，而是反向前进并由ｏｕｔ

［Ｂ］来定义ｉｎ［Ｂ］。

（２）因为数据沿控制路径流动，所以数据流分析受程序控制结构影响。

（３）过程调用、通过指针赋值、甚至对数组变量的赋值等的存在使得数据流分析大大复

杂。我们不打算讨论这些较复杂的问题。

９．３．１　点和路径

在讨论代码优化时，需要定义程序的点和路径。在基本块中，两个相邻的语句之间为程

图９．１５　一个流图

序的一个点，第一个语句前和最后一个语句后

各有一点，分别称为该块的开始点和结束点。

例如，图９．１５块Ｂ１ 有四个点，第一点在所有赋

值语句前，其余三个点是每个语句后各一个。

若以语句为点，当程序执行到该点时，该点

对应的语句是执行了还是没有执行，是需要规

定的。为清楚起见，以语句的前后为程序的点。

另外，在讨论数据流分析时，我们可能又要引用

语句，为便于引用，可以给语句加一个标号，如

图９．１５所示。

从全局观点考虑所有块的所有点，从点 ｐ１

到点ｐｎ的路径是点序列ｐ１，ｐ２，．．．，ｐｎ，对１和

ｎ－１间的每个ｉ，满足：

（１）ｐｉ是先于一个语句的点，ｐｉ＋１是同一块中位于该语句后的点，或者

（２）ｐｉ是某块的结束点，ｐｉ＋１是后继块的开始点。

例９．１１　在图９．１５中，有一条路径从块 Ｂ５ 的开始点到 Ｂ６ 的开始点。它经过 Ｂ５的结

束点，然后依次通过 Ｂ２，Ｂ３ 和Ｂ４ 的点，到达 Ｂ６ 的开始点。 �
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９．３．２　到达－定值

变量ｘ的定值是一个语句，它赋值或可能赋值给ｘ。最普通的定值是对ｘ的赋值或读ｘ

的语句。这些语句真正修改ｘ的值，可以称为ｘ的确切定值。也还有一些语句，它们可能对

ｘ定值，称为ｘ的可能定值。最常使用的ｘ的可能定值形式有：

（１）把ｘ作为参数的过程调用（值参数除外），或者所调用的过程可以访问ｘ，因为ｘ在

该过程的作用域内。还要考虑“别名”的可能性，ｘ虽然不在该过程的作用域内，但ｘ和另一

个变量绑定在同一地址，这个变量作为参数传递或在该过程的作用域内。

（２）通过引用ｘ的指针来对ｘ赋值。例如，如果ｑ可能指向ｘ的话，赋值＊ｑ：＝ｙ是对ｘ

的可能定值。我们不打算讨论确定一个指针可能指向什么变量的方法。在缺少信息的情况

下，可以假定通过一个指针的赋值是对每个变量的一个可能定值。

我们说变量被语句ｓ引用，如果ｓ需要它的右值的话。例如，ｂ和ｃ（ａ不是）在语句ａ

：＝ｂ＋ｃ和ａ［ｂ］：＝ｃ中被引用。同样对于变量的引用，也有确切引用和可能引用之分。

我们说ｘ的定值语句ｄ能到达点ｐ，如果存在从紧跟 ｄ的点到达ｐ的路径，并且在这条

路径上没有ｘ的确切定值。如果在这条路径上有ｘ的确切定值，那么我们称语句ｄ的ｘ定

值在这条路径上被注销。注意，只有ｘ的确切定值可以注销ｘ的其他定值，因为ｘ的可能定

值不一定是对ｘ的赋值。这样，如果变量ｘ的定值语句ｄ能到达点ｐ，那么在ｐ点ｘ的最新

值可能是在语句ｄ赋给ｘ的，仅仅是可能而已。换种说法，一条路径上ｘ的确切定值和其后

的ｘ的可能定值都可以到达某个点。由此可知，到达－定值信息是不精确的，我们所说的到

达某一点的定值集合是运行时能到达这一点的定值集合的超集。

例如，图９．１５Ｂ１的定值ｉ：＝ｍ－１和ｊ：＝ｎ都能到达 Ｂ２的开始点。如果 Ｂ４ 和 Ｂ５ 中

没有ｊ的确切定值，Ｂ３的定值ｊ：＝ｊ－１的后面部分也是如此，那么定值ｊ：＝ｊ－１也可以到

达 Ｂ２。但是 Ｂ３中对ｊ的赋值注销了定值ｊ：＝ｎ，因此ｊ的这个定值不能到达 Ｂ４，Ｂ５或 Ｂ６。

还有另外一个原因会影响到达－定值信息的精确性，假设流图的所有边都是会经过的，但

实际上可能不是这样。例如，不管ａ和ｂ是什么值，控制也不会到达下面程序段的赋值ａ：＝４

　　ｉｆａ＝ｂｔｈｅｎａ：＝２

　　ｅｌｓｅｉｆａ＝ｂｔｈｅｎａ＝４

一般而言，决定流图中是否每条路径都会经过是一个不可判定问题。

虽然我们所定义的到达－定值是不精确的，但它是稳妥的。在设计代码改进变换时，面

临任何怀疑，我们必须取稳妥的策略，虽然用稳妥策略会使我们失去某些实际是安全的变

换。一个策略称为是稳妥的，如果它决不会导致程序所完成的计算发生改变。

为简单起见，从现在开始，我们集中在只有确切定值和确切引用的情况，分别直接称为
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定值和引用。

下面考虑到达－定值的迭代算法。首先定义到达－定值的 ｇｅｎ［Ｂ］，ｋｉｌｌ［Ｂ］，ｉｎ［Ｂ］和

ｏｕｔ［Ｂ］。如果 Ｂ中的定值语句ｄ能到达Ｂ的结束点，那么ｄ在ｇｅｎ［Ｂ］中，与它是否能到达

Ｂ的开始点无关。可以说ｇｅｎ［Ｂ］是由Ｂ产生的定值。同样，ｋｉｌｌ［Ｂ］是指整个程序中决不

会到达 Ｂ结束点的定值，也与它们是否能到达 Ｂ的开始点无关。ｉｎ［Ｂ］是能到达 Ｂ的开始

点的定值集合，ｏｕｔ［Ｂ］是能到达Ｂ的结束点的定值集合，它们的计算都需要考虑整个程序

的控制流。ｏｕｔ［Ｂ］和ｇｅｎ［Ｂ］是有区别的，后者是指那些不经过 Ｂ外的路径就能到达Ｂ结

束点的定值集合。

假定每个块的ｇｅｎ和ｋｉｌｌ都已经计算，可以建立两组方程，它们将ｉｎ和ｏｕｔ联系起来。

第一组方程表示，ｉｎ［Ｂ］是从Ｂ的所有前驱能到达的定值的并集。第二组方程就是前面提

到的典型方程（９．３）。这两组方程是：

　　ｉｎ［Ｂ］＝ ∪
Ｐ是Ｂ的 前 驱
ｏｖｔ［Ｐ］

　　ｏｕｔ［Ｂ］＝ｇｅｎ［Ｂ］∪（ｉｎ［Ｂ］－ｋｉｌｌ［Ｂ］） （９．４）

如果流图有ｎ个基本块，从（９．４）我们得到２ｎ个方程。对这２ｎ个方程，可以迭代求解各

基本块的ｉｎ和ｏｕｔ集合。

算法９．２　到达－定值的迭代求解。

输入　程序流图及各基本块 Ｂ的ｋｉｌｌ［Ｂ］和ｇｅｎ［Ｂ］。

输出　每个块 Ｂ的ｉｎ［Ｂ］和ｏｕｔ［Ｂ］。

方法　由所有 Ｂ的ｉｎ［Ｂ］＝�开始迭代，一直迭代到所有 Ｂ的ｉｎ（从而所有 Ｂ的ｏｕｔ）

都不再变化为止。该算法的轮廓在图９．１６。

　　　　　　　　　　　　　／＊假定对所有 Ｂ，ｉｎ［Ｂ］＝�，给ｏｕｔ［Ｂ］置初值＊／

（１）ｆｏｒ每个基本块 Ｂｄｏｏｕｔ［Ｂ］：＝ｇｅｎ［Ｂ］；

（２）ｃｈａｎｇｅ：＝ｔｒｕｅ；　　　／＊判断迭代是否继续的变量＊／

（３）ｗｈｉｌｅｃｈａｎｇｅｄｏｂｅｇｉｎ

（４） 　　ｃｈａｎｇｅ：＝ｆａｌｓｅ；

（５） 　　ｆｏｒ每个基本块 Ｂｄｏｂｅｇｉｎ

（６） 　　　　ｉｎ［Ｂ］＝ ∪
Ｐ是Ｂ的 前驱
ｏｖｔ［Ｐ］

（７） 　　　　ｏｌｄｏｕｔ：＝ ｏｕｔ［Ｂ］；

（８） 　　　　ｏｕｔ［Ｂ］：＝ ｇｅｎ［Ｂ］∪（ｉｎ［Ｂ］－ｋｉｌｌ［Ｂ］）

（９） 　　　　ｉｆｏｕｔ［Ｂ］≠ｏｌｄｏｕｔｔｈｅｎｃｈａｎｇｅ：＝ｔｒｕｅ

　　ｅｎｄ

ｅｎｄ

图９．１６　计算ｉｎ和ｏｕｔ的算法
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直观上可以看出，算法９．２传播定值到尽可能远的地方，只要它们没有被注销。

该算法是终止的，因为在迭代过程中，任何 Ｂ的ｏｕｔ［Ｂ］集合不会减小。由于所有的定

值集合都是有限的，最终总有一遍ｗｈｉｌｅ循环的结果使得ｃｈａｎｇｅ仍为ｆａｌｓｅ，算法终止。这个

终止是安全的，因为ｏｕｔ没有改变，则下一遍的ｉｎ也不会改变。如果ｉｎ不变，那么ｏｕｔ也不

变，所有以后各遍都不会有任何改变。

可以证明，ｗｈｉｌｅ循环次数的上界是流图中的结点数。直观理由是，如果某定值到达一

点，那么沿着无环的路径它可能到达其他点，流图中结点数目是无环路径结点数的上界。每

次ｗｈｉｌｅ循环，定值至少沿着该路径传播到下一个结点。

例９．１２　图９．１７是某程序的流图，我们把算法９．２用于这个流图。

图９．１７　说明到达－定值的流图

我们用位向量表示定值集合，从左边开始的第ｉ位表示定值ｄｉ。图９．１６第一行循环为

各个 Ｂ置初值ｏｕｔ［Ｂ］＝ｇｅｎ［Ｂ］，ｏｕｔ［Ｂ］的这些初值列在表９．１中。为完整起见，每个ｉｎ

［Ｂ］的初值�也列在表中。假如ｆｏｒ循环的执行次序是Ｂ＝Ｂ１，Ｂ２，Ｂ３，Ｂ４。对Ｂ＝Ｂ１，因开

始结点没有前驱，所以ｉｎ［Ｂ１］仍然是空，ｏｕｔ［Ｂ１］仍然等于ｇｅｎ［Ｂ１］，因而不把ｃｈａｎｇｅ置成

ｔｒｕｅ。

然后考虑 Ｂ＝Ｂ２，在第（６）行计算

　　ｉｎ［Ｂ２］＝ｏｕｔ［Ｂ１］∪ｏｕｔ［Ｂ４］＝１１１００００＋００００００１＝１１１０００１

和

　　ｏｕｔ［Ｂ２］＝０００１１００＋（１１１０００１－１１００００１）＝００１１１００

这个计算总结在表９．１中。在第一遍扫描的结束，ｏｕｔ［Ｂ４］＝００１０１１１。它反映了这样的事

实，ｄ７被生成，并且ｄ３，ｄ５ 及ｄ６到达 Ｂ４，但没有被 Ｂ４注销。

第二遍扫描后，ｉｎ和ｏｕｔ集合不再有什么变化，所以在第三遍扫描后算法终止。 �
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表９．１　ｉｎ和ｏｕｔ的计算

块Ｂ
初　　始 第一遍扫描 第二遍扫描

ｉｎ［Ｂ］ ｏｕｔ［Ｂ］ ｉｎ［Ｂ］ ｏｕｔ［Ｂ］ ｉｎ［Ｂ］ ｏｕｔ［Ｂ］

Ｂ１ ０００００００ １１１００００ ０００００００ １１１００００ ０００００００ １１１００００

Ｂ２ ０００００００ ０００１１００ １１１０００１ ００１１１００ １１１０１１１ ００１１１１０

Ｂ３ ０００００００ ０００００１０ ００１１１００ ０００１１１０ ００１１１１０ ０００１１１０

Ｂ４ ０００００００ ００００００１ ００１１１１０ ００１０１１１ ００１１１１０ ００１０１１１

许多数据流分析问题的方程在形式上同（９．４）的方程类似，下面的两个重要特征可用来

区别这些方程：

（１）到达－定值方程是正向的方程，所谓正向是指基本块的ｏｕｔ集合根据ｉｎ集合来计

算。我们将会用到另一类数据流方程，它们是反向的，即由ｏｕｔ集合来计算ｉｎ集合。

（２）表达前后基本块数据流信息联系的算符，我们称之为合流算符。在到达－定值情

况下，到达一个基本块开始点的定值集合是到达其所有前驱基本块结束点的定值集合的并

集，因此在这里求并集的算符是合流算符。与此相反，在考虑全局可用表达式问题时，求交

集的算符是合流算符，因为一个表达式只有在块 Ｂ的所有前驱块的结束点可用时，它才在

块 Ｂ的开始点可用。

通常，把到达－定值的信息存储为引用－定值链（或叫ｕｄ链）是方便的，它是指能够到

达变量的某个引用的所有定值，可以把它们组织为每个变量一张表。如果块 Ｂ中变量ａ的

引用前没有ａ的定值，那么ａ的这个引用的ｕｄ链是ｉｎ［Ｂ］中ａ的定值集合。如果块 Ｂ中ａ

的引用前有ａ的定值，那么只有最后一个定值在ｕｄ链中，ｉｎ［Ｂ］不在这个ｕｄ链中。

９．３．３　可用表达式

如果从初始结点到ｐ的每条路径上（不必是无环）都计算ｘ＋ｙ，并且在最后一次这样的

计算和ｐ之间没有对ｘ或ｙ的赋值，那么我们称表达式ｘ＋ｙ在点ｐ可用。对可用表达式，

我们说一个基本块注销表达式ｘ＋ｙ，如果它有对ｘ或ｙ的定值，并且随后没有重新计算ｘ＋

ｙ。我们说一个基本块产生表达式ｘ＋ｙ，如果它计算ｘ＋ｙ，并且随后没有对ｘ或ｙ的定值。

注意，可用表达式注销和产生的概念和到达－定值的这些概念不完全一样，然而，它们

遵守同样的规律。

可用表达式的基本应用是寻找公共子表达式。例如，在图９．１８中，如果表达式４＊ｉ在

块 Ｂ３ 的开始点可用，那么块 Ｂ３的４＊ｉ是公共子表达式。这有两种可能，一是块 Ｂ２ 没有对

ｉ定值，如图９．１８（ａ）所示。另一种如图９．１８（ｂ）所示，块 Ｂ２中ｉ的定值后面又重新计算４＊ｉ。

很容易计算基本块产生的可用表达式集合。在块的开始点，假定无可用表达式，然后从
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头到尾扫描块中所有语句，如果在ｐ点可用表达式集合是Ａ，ｑ是ｐ的下一点，ｐ和ｑ之间的

语句是ｘ：＝ｙ＋ｚ，那么ｑ点的可用表达式集合由下列两步计算：

（１）把表达式ｙ＋ｚ加入Ａ中。

（２）删掉Ａ中任何含ｘ的表达式。

注意，这两步的次序不能调换，因为ｘ也可能就是ｙ或ｚ。到达块的结束点后，Ａ是此基

本块产生的表达式集合。

图９．１８　穿越块的公共子表达式

一个基本块注销的表达式集合包括所有的表达式ｙ＋ｚ，其中ｙ或ｚ在本块中定值，并且

该块没有产生ｙ＋ｚ。

可用类似于计算到达－定值集合的方式寻找可用表达式。假定 Ｕ是程序中出现在语

句右部的所有表达式集合。对每个基本块 Ｂ，令ｉｎ［Ｂ］是在块 Ｂ开始点的可用表达式集

合，令ｏｕｔ［Ｂ］是在块Ｂ结束点的可用表达式集合，定义ｅ ｇｅｎ［Ｂ］是块 Ｂ生成的可用表达

式集合，定义ｅ ｋｉｌｌ［Ｂ］是 Ｕ中（但不在 Ｂ中）被块 Ｂ注销的表达式集合。下列方程把未知

的ｉｎ和ｏｕｔ同已知的ｅ ｇｅｎ和ｅ ｋｉｌｌ联系起来。

　　

ｏｕｔ［Ｂ］＝ｅ ｇｅｎ［Ｂ］∪（ｉｎ［Ｂ］－ｅ ｋｉｌｌ［Ｂ］）

ｉｎ［Ｂ］＝ ∩Ｐ是Ｂ的 前 驱ｏｕｔ［Ｐ］　（Ｂ不是初始块）

ｉｎ［Ｂ１］＝�　（Ｂ１ 是初始块）

（９．５）

方程（９．５）和（９．４）的到达－定值方程看起来似乎一样，但它们还是有区别的。第一个

区别是初始块的ｉｎ处理为特殊情况。这是因为程序从初始块开始执行时，没有任何东西可

用。即使某些表达式沿着从程序的其他地方到达初始块的所有路径都可用也不行，因为若

不强置ｉｎ［Ｂ１］为空，可能会错误地推断出某些表达式在程序开始执行前就可用。

第二个（也是更重要的）区别是，合流算符是交集运算而不是并集运算。因为只有当一

个表达式在某块的所有前驱块的结束点都可用时，它才在该块的开始点可用。与此相反，一

个定值只要能到达一个块的某个前驱的结束点，就可以到达该块的开始点。

∩而不是∪的使用使方程（９．５）的求解方式和方程（９．４）的有区别。虽然这两种方程的
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解都不惟一，但对（９．４）而言，求的是对应于到达－定值的最小解。为了得到这个解，由假设

没有任何东西可到达任何地方开始，然后逐步增大到这个解。按这种方式，我们决不会让定

值ｄ到达点ｐ，除非真能找到路径把ｄ传播到ｐ。相反，对方程（９．５），我们想要的是最大可

能解，所以从足够大的近似开始，然后逐步减小到所要的解。

我们从假定任何东西（即集合 Ｕ）在任何地方都可用开始，然后逐步删掉一些表达式。

删除一个表达式的依据是，我们能够找到一条路径，在这条路上它们不可用。最后我们获得

真正的可用表达式集合。

在可用表达式情况下，得到精确的可用表达式集合的一个子集是一种稳妥的办法，我们

用方程（９．５）所能得到的正是这样的子集。这种子集之所以稳妥的原因是，我们利用这些信

息是为了把先前计算的值代替可用表达式的计算，把一个可用表达式当成不可用仅仅禁止

了我们进行这种优化。

图９．１９　ｉｎ集合的不同初值比较

例９．１３　我们把注意力放在图９．１９的基本块Ｂ２来说明ｉｎ［Ｂ２］的初值对ｏｕｔ［Ｂ２］的影

响，由此看到用 Ｕ作为迭代初值的合理性。令 Ｇ和Ｋ分别是ｇｅｎ［Ｂ２］和ｋｉｌｌ［Ｂ２］的缩写，块

Ｂ２的数据流方程是：

　　ｉｎ［Ｂ２］＝ｏｕｔ［Ｂ１］∩ｏｕｔ［Ｂ２］

　　ｏｕｔ［Ｂ２］＝Ｇ∪（ｉｎ［Ｂ２］－Ｋ）

我们用Ｉｊ和Ｏｊ分别表示ｉｎ［Ｂ２］和ｏｕｔ［Ｂ２］的第ｊ次近似，将这些方程重写在图９．１９中。图

中还显示出，以Ｉ
０
＝�开始，得到 Ｏ

１
＝Ｏ
２
＝Ｇ；而以Ｉ

０
＝Ｕ开始，得到较大的 Ｏ

２
集合。在

这两种情况下，ｏｕｔ［Ｂ２］都等于 Ｏ
２，因为它们都收敛在这一点。

直观上，以Ｉ０＝Ｕ开始，用

　　ｏｕｔ［Ｂ２］＝Ｇ∪（ｏｕｔ［Ｂ１］－Ｋ）

得到的解是我们想要的，因为它正确反映了这样一个事实，即ｏｕｔ［Ｂ１］中没有被块 Ｂ２ 注销

的表达式在块 Ｂ２ 的结束点可用，如同块 Ｂ２ 产生的表达式那样。 �

算法９．３　可用表达式的迭代求解。
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输入　流图 Ｇ，每个块Ｂ的ｅ ｋｉｌｌ［Ｂ］和ｅ ｇｅｎ［Ｂ］已计算，初始块是Ｂ１。

输出　每个块 Ｂ的ｉｎ［Ｂ］集合。

方法　执行图９．２０的算法，每步的解释和图９．１６的类似。 �

　　　　　　　ｉｎ［Ｂ１］：＝�；

ｏｕｔ［Ｂ１］：＝ ｅ ｇｅｎ［Ｂ１］；　　／＊对初始结点 Ｂ１，ｉｎ和ｏｕｔ决不会改变＊／

ｆｏｒＢ≠Ｂ１ｄｏｏｕｔ［Ｂ］：＝ Ｕ－ｅ ｋｉｌｌ［Ｂ］　　　／＊初始估计值取最大＊／

ｃｈａｎｇｅ：＝ｔｒｕｅ；

ｗｈｉｌｅｃｈａｎｇｅｄｏｂｅｇｉｎ

ｃｈａｎｇｅ：＝ｆａｌｓｅ；

ｆｏｒＢ≠Ｂ１ｄｏｂｅｇｉｎ

ｉｎ［Ｂ］：＝ ∩
Ｐ是 Ｂ的前 驱
ｏｕｔ［Ｐ］

ｏｌｄｏｕｔ：＝ ｏｕｔ［Ｂ］；

ｏｕｔ［Ｂ］：＝ ｅ ｇｅｎ［Ｂ］∪（ｉｎ［Ｂ］－ｅ ｋｉｌｌ［Ｂ］）；

ｉｆｏｕｔ［Ｂ］≠ｏｌｄｏｕｔｔｈｅｎｃｈａｎｇｅ：＝ｔｒｕｅ

ｅｎｄ

ｅｎｄ

图９．２０　可用表达式的计算

９．３．４　活跃变量分析

一些代码改进变换依赖从程序流图反方向计算得到的信息，现在考虑其中两种。在活

跃变量分析中，对变量ｘ和点ｐ，我们希望知道ｘ的值在ｐ点开始的路径上是否被引用，如

果被引用，我们说ｘ在ｐ点活跃，否则称ｘ在ｐ点是死亡的。

我们已经知道，产生目标代码时，活跃变量信息有重要价值。一个保存在寄存器中的

值，假定在一个基本块中有对它的引用，而在该块的末尾它是死亡的，那么离开该块时这个

值不必存储。还有，如果所有寄存器都占用了，此时还需要另一寄存器，我们首先选择存放

死亡值的寄存器，因为这个值不必存储。

我们定义ｉｎ［Ｂ］是在块 Ｂ开始点的活跃变量集合，定义ｏｕｔ［Ｂ］是在块 Ｂ结束点的活

跃变量集合。ｄｅｆ［Ｂ］是块Ｂ中有定值且该定值前没有引用的变量集，ｕｓｅ［Ｂ］是块 Ｂ中有

引用且在该引用前没有定值的变量集。那么，联系ｄｅｆ和ｕｓｅ同未知的ｉｎ和ｏｕｔ的方程是：

　　
ｉｎ［Ｂ］＝ｕｓｅ［Ｂ］∪（ｏｕｔ［Ｂ］－ｄｅｆ［Ｂ］）

ｏｕｔ［Ｂ］＝ ∪Ｓ是Ｂ的 后 继
ｉｎ［Ｓ］ （９．６）

第一组方程指出，如果一个变量在某块中定值前有引用，或者在该块结束点活跃并且没
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有被该块定值，那么它在该块开始点活跃。第二组方程指出，变量在块的结束点活跃，当且

仅当它在该块的某个后继块开始点活跃。

应该注意方程（９．６）和（９．４）的到达－定值方程的联系，它们的ｉｎ和ｏｕｔ的作用互相交

换了，ｕｓｅ和ｄｅｆ分别代替了ｇｅｎ和ｋｉｌｌ。如同（９．４）一样，方程（９．６）的解也不必惟一，我们要

的也是最小解。用于求这个最小解的算法本质是算法９．２的反向版本。因为检查ｉｎ是否

改变的方法类似于算法９．２和算法９．３中检查ｏｕｔ是否改变的方法，因此我们在算法９．４中

省略了判断ｗｈｉｌｅ循环终止的代码。

算法９．４　活跃变量分析。

输入　基本块的 ｄｅｆ和ｕｓｅ都已计算的流图。

　　输出　ｏｕｔ［Ｂ］，即在流图的每个块 Ｂ出口

的活跃变量集合。

方法　执行图９．２１的程序。 �

和活跃变量分析以同样方式完成计算的还

有定值－引用链（ｄｕ链）。ｄｕ链问题是计算对

变量（如ｘ）定值的所有引用语句ｓ的集合，ｓ满

足从紧接着该定值的点ｐ到ｓ之前那一点的路

径上没有ｘ的定值。

　ｆｏｒ每个基本块Ｂｄｏｉｎ［Ｂ］：＝�；
ｗｈｉｌｅ任何一个ｉｎ有变化ｄｏ

ｆｏｒ每个基本块 Ｂｄｏｂｅｇｉｎ

ｏｕｔ［Ｂ］＝ ∪
Ｓ是Ｂ的后 继
ｉｎ［Ｓ］

ｉｎ［Ｂ］＝ｕｓｅ［Ｂ］∪（ｏｕｔ［Ｂ］－ｄｅｆ［Ｂ］）

ｅｎｄ

图９．２１　活跃变量的计算

　　像活跃变量那样，如果能够计算ｏｕｔ［Ｂ］，即可到达块Ｂ结束点的引用集合，那么对块Ｂ

中任意点ｐ，就能够计算可到达它的引用，只要扫描块 Ｂ中ｐ后面的部分即可。特别是，如

果块中有变量ｘ的定值，那么可以决定这个定值的ｄｕ链，即这个定值所有的引用。其方法

类似于计算ｕｄ链的方法，我们把它留给读者。

计算ｄｕ链信息的方程很像（９．６），但ｄｅｆ和ｕｓｅ需要修改。在ｕｓｅ［Ｂ］的地方，用块 Ｂ的

引用集合代替，即二元组（ｓ，ｘ）的集合，ｓ是块Ｂ的语句，它引用变量ｘ，并且 Ｂ中ｓ的前面没

有ｘ的定值。代替ｄｅｆ［Ｂ］的是两元组（ｓ，ｘ）的集合，ｓ是引用ｘ的语句，ｓ不在块Ｂ中，块 Ｂ

有ｘ的定值。这些方程的求解方法明显类似于算法９．４，我们不再进一步讨论。

９．４　代码改进变换

９．１节介绍的完成代码改进变换的算法依赖于数据流信息，９．３节介绍了怎样收集这些

信息。本节将介绍如何利用这些信息来完成公共子表达式删除、复写传播、循环不变计算外

提和归纳变量删除。在编译器中，有些变换可以一起完成，但是这里提出的概念是基于单个

的变换。
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本节强调的是使用从程序获得的整体信息的全局变换。正如上一节所说的，全局数据

流分析通常不关心基本块中的点，它代替不了局部变换，因此两者都必须实施。例如，当执

行全局公共子表达式删除时，我们只关心一个表达式是否由某个基本块生成，而不关心它在

该块中重新计算几次。

９．４．１　公共子表达式删除

上节讨论的可用表达式数据流向题可以判断一个表达式在流图的ｐ点是否为公共子

表达式。下面的算法将９．１节提出的公共子表达式删除的直观概念加以形式化。

算法９．５　全局公共子表达式删除。

输入　有可用表达式信息的流图。

输出　修改后的流图。

方法　对每个形式为ｘ：＝ｙ＋ｚ的语句ｓ（仍用＋代表一般的算符），如果ｙ＋ｚ在ｓ所在

块的开始点可用，在该块中ｓ前没有ｙ或ｚ的定值，则执行下面的步骤：

（１）为了寻找到达ｓ所在块开始点的ｙ＋ｚ的计算，我们顺着流图的边，从该块开始反向

搜索，但是不穿过任何计算ｙ＋ｚ的块。在每一条路径上，最后一次计算的ｙ＋ｚ就是到达ｓ

的ｙ＋ｚ。

（２）建立新变量ｕ。

（３）把（１）中找到的每个语句ｗ：＝ｙ＋ｚ用

　　ｕ：＝ｙ＋ｚ

　　ｗ：＝ｕ

代替。

（４）用ｘ：＝ｕ代替语句ｓ。 �

关于该算法的一些说明如下：

（１）前述步骤（１）中寻找到达ｓ的ｙ＋ｚ的计算也可以形式化为一个数据流分析问题。

但是，为所有的表达式ｙ＋ｚ和所有的基本块求解这个问题是没有意义的，因为这样会收集

了许多无关的信息。我们宁可在流图上搜索有关的语句和表达式。

（２）算法９．５进行的修改并非都是改进。我们可能需要限制在步骤（１）发现的到达ｓ的

不同计算的个数，很可能限制到１。不过，下面讨论的复写传播允许几个ｙ＋ｚ的计算到达ｓ

时也能获得益处。

（３）对于下面两组语句，算法９．５将漏掉ａ＊ｚ和ｃ＊ｚ有相同的值这个事实。

　　ａ：＝ｘ＋ｙ　　和　　ｃ：＝ｘ＋ｙ

　　ｂ：＝ａ＊ｚ ｄ：＝ｃ＊ｚ

因为处理公共子表达式的这种简单方法仅考虑字面的表达式，而不是表达式计算的值。在
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一遍扫描中找出这样的等价是可能的。用算法９．５进行多遍扫描也能找出它们，可以考虑

重复该算法，直到没有新的变化为止。如果ａ和ｃ是临时变量，它们在块外不再引用，那么，

对临时变量作专门处理，可使公共子表达式（ｘ＋ｙ）＊ｚ被找出来，见下面的例子。

例９．１４　假定在图９．２２（ａ）的流图中对数组ａ没有赋值，我们可以稳妥地认为ａ［ｔ２］和

ａ［ｔ６］是公共子表达式。问题是怎样删除这个公共子表达式。

图９．２２（ａ）的公共子表达式４＊ｉ在图９．２２（ｂ）中已被删除。发现ａ［ｔ２］和ａ［ｔ６］也是公共

子表达式的一种办法是用复写传播把ｔ２ 和ｔ６都改成ｕ，使得两个表达式都成为ａ［ｕ］，再次使

用算法９．５就能把它删除。注意，同样的新值ｕ插入在图９．２２（ｂ）的两个块中，因此局部的

复写传播足以把ａ［ｔ２］和ａ［ｔ６］都变成ａ［ｕ］。 �

图９．２２　发现ａ［ｔ２］和ａ［ｔ６］也是公共子表达

９．４．２　复写传播

算法９．５和后面要讨论的删除归纳变量的算法，都会引入形如ｘ：＝ｙ的复写语句。中

间代码生成器也会直接生成复写语句，不过大部分都是对局部于基本块的临时变量赋值。

如果能找出复写语句ｓ：ｘ：＝ｙ中ｘ定值的所有引用点，并用ｙ代替ｘ，那么可以删除这个复

写语句，但它必须以每个ｘ的引用ｕ满足下列条件为前提：

（１）语句ｓ是到达ｕ的惟一的ｘ定值（即引用ｕ的ｕｄ链只含ｓ）。

（２）从ｓ到ｕ的每条路径，包括穿过ｕ若干次的路径（但没有第二次穿过ｓ）上，没有对

ｙ的赋值。

条件（１）可用ｕｄ链信息来检查，但条件（２）呢？需要建立新的数据流分析方程来解决这

个问题，其中ｉｎ［Ｂ］是复写语句ｓ：ｘ：＝ｙ的集合，就是从初始结点到块 Ｂ的开始点的每条

路径上都有这样的语句ｓ，最后出现的ｓ后面没有对ｘ或ｙ的赋值。集合ｏｕｔ［Ｂ］可以相应

地对块 Ｂ的结束点定义。如果复写语句ｓ：ｘ：＝ｙ出现在块 Ｂ中，且块 Ｂ中该语句的后面

没有对ｘ或ｙ的定值，那么我们说ｓ在块Ｂ中产生。如果ｘ或ｙ在块 Ｂ中赋值，并且ｓ不在

块Ｂ中，我们说ｓ：ｘ：＝ｙ在块 Ｂ中注销。对ｘ的赋值会注销ｘ：＝ｙ的概念类似于到达－定

值，但是对ｙ赋值也会注销它是这个问题特有的。注意，对ｘ或ｙ的赋值会注销ｘ：＝ｙ这个
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事实的重要结果是，对ｘ在左边的复写语句，ｉｎ［Ｂ］只可能含一个这样的语句。

令 Ｕ代表程序中所有复写语句的集合，注意，不同位置的语句ｘ：＝ｙ在 Ｕ中是不同

的。定义ｃ ｇｅｎ［Ｂ］是由块 Ｂ产生的所有复写集合，ｃ ｋｉｌｌ［Ｂ］是 Ｕ中（但不在 Ｂ中）所有

被 Ｂ注销的复写语句集合，那么下列方程联系这些定义：

　　ｏｕｔ［Ｂ］＝ｃ ｇｅｎ［Ｂ］∪（ｉｎ［Ｂ］－ｃ ｋｉｌｌ［Ｂ］）

　　ｉｎ［Ｂ］＝ ∩
Ｐ是 Ｂ的 前 驱
ｏｕｔ［Ｐ］　　（Ｂ不是初始块） （９．７）

　　ｉｎ［Ｂ１］＝� （Ｂ１ 是初始块）

如果ｃ ｋｉｌｌ和ｃ ｇｅｎ分别由ｅ ｋｉｌｌ和ｅ ｇｅｎ代替的话，那么方程（９．７）和方程（９．５）一

样，所以，方程（９．７）可用算法（９．３）求解。我们给出一个例子揭示复写传播的某些细微差别。

图９．２３　一个流图

例９．１５　考虑图９．２３的流图。这里，ｃ ｇｅｎ

［Ｂ１］＝｛ｘ：＝ｙ｝，ｃ ｇｅｎ［Ｂ３］＝｛ｘ：＝ｚ｝；ｃ ｋｉｌｌ

［Ｂ１］＝｛ｘ：＝ｚ｝，ｃ ｋｉｌｌ［Ｂ２］＝｛ｘ：＝ｙ｝和ｃ ｋｉｌｌ

［Ｂ３］＝｛ｘ：＝ｙ｝。

其他块的 ｃ ｇｅｎ和ｃ ｋｉｌｌ是 �，由方程

（９．７），ｉｎ［Ｂ１］也是 �。算法９．３一遍扫描判断出

　　ｉｎ［Ｂ２］＝ｉｎ［Ｂ３］＝ｏｕｔ［Ｂ１］＝｛ｘ：＝ｙ｝

类似地，ｏｕｔ［Ｂ２］＝�，并且

　　ｏｕｔ［Ｂ３］＝ｉｎ［Ｂ４］＝ｏｕｔ［Ｂ４］＝｛ｘ：＝ｚ｝

最后，ｉｎ［Ｂ５］＝ｏｕｔ［Ｂ２］∩ｏｕｔ［Ｂ４］＝�

我们看出，按算法９．３的意义，复写ｘ：＝ｙ和ｘ：＝ｚ都不能到达块Ｂ５ 中ｘ的引用，虽然

按到达－定值的意义这些ｘ都能到达Ｂ５。这两个复写几乎都不能传播，因为不能用ｙ（或ｚ）

代替定值ｘ：＝ｙ（或ｘ：＝ｚ）能到达的所有ｘ的引用，仅能做的是将块 Ｂ４ 中的ｘ用ｚ代替，但

代码没有改进。 �

下面详细说明删除复写语句的算法。

算法９．６　复写传播。

输入　流图 Ｇ，以及表示到达块Ｂ的定值的ｕｄ链，还有代表方程９．７的解ｉｎ［Ｂ］，后者

即沿着每条路径到达块 Ｂ的复写ｘ：＝ｙ的集合，在这些路径上ｘ：＝ｙ的最后一个出现之后

没有对ｘ或ｙ赋值。我们还需要能表达出每个定值的引用的ｄｕ链。

输出　修改的流图。

方法　对每个复写ｓ：ｘ：＝ｙ执行下列步骤：

（１）根据ｄｕ链，找出该ｘ定值能到达的那些ｘ引用。

（２）对（１）找到的每个ｘ引用，确定ｓ是否在ｉｎ［Ｂ］中，块 Ｂ是含这个ｘ引用的基本块，
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而且块 Ｂ中该引用的前面没有ｘ或ｙ的定值。提醒一下，如果ｓ在ｉｎ［Ｂ］中，那么ｓ是到达

块Ｂ的惟一ｘ定值。

（３）如果ｓ满足（２）的条件，则删掉ｓ，且把（１）找出的所有对ｘ的引用改成对ｙ的引用。 �

９．４．３　寻找循环不变计算

用ｕｄ链来寻找循环不变计算，循环不变计算是指只要控制不离开循环，它的值就不改

变。９．２节已讨论过，循环由一组基本块组成，它的首结点是所有其他块的必经块，所以进

入循环只能通过首结点。我们还要求从循环中的任何块至少有一路径回到首结点。

如果循环中有赋值ｘ：＝ｙ＋ｚ，而ｙ和ｚ所有可能的定值都在循环外面（包括ｙ和／或ｚ

是常数的特殊情况），那么ｙ＋ｚ是循环不变计算。因为只要控制不离开循环，每次碰到的ｙ

＋ｚ的值都一样。所有这种赋值可以从ｕｄ链找到。

识别了ｘ：＝ｙ＋ｚ计算的ｘ值在循环中不变后，如果循环中有另一语句ｖ：＝ｘ＋ｗ，其中

ｗ也只能在循环外定值，那么ｘ＋ｗ也是循环不变计算。根据这个想法，可以对循环多遍扫

描，找出越来越多的循环不变计算。如果有ｕｄ和ｄｕ链，甚至不需要重复扫描。定值ｘ：＝ｙ

＋ｚ的ｄｕ链说明ｘ的值在哪儿引用，我们只要检查循环中的这些ｘ引用是否引用ｘ的其他

定值（通过ｕｄ链）。若某个ｘ引用并不引用ｘ的其他定值，并且它所在表达式的其他运算对

象也是循环不变的，那么该计算也是循环不变计算，同样可以移到循环的前置块中。

算法９．７　寻找循环不变计算。

输入　由一组基本块构成的循环Ｌ，对循环Ｌ中的每个三地址语句有ｕｄ链可用。

输出　从控制进入循环Ｌ一直到离开Ｌ，每次都计算同样值的三地址语句。

方法　我们只给出该算法的非形式说明，讲清它的原理。

（１）把运算对象都是常量（或其所有的到达－定值都在循环Ｌ外）的语句标记为“不变”

语句。

（２）重复（３），直到某次重复没有新的语句可标记为“不变”为止。

（３）给下面的语句标记“不变”———它们先前没有标记，并且所有的运算对象都是下列

三种情况之一：

（ａ）常量；

（ｂ）其所有的到达－定值都在循环外；

（ｃ）只有一个到达－定值，这个定值是循环中已标记为“不变”的语句。 �

９．４．４　代码外提

找出循环不变语句后，可对其中的一些语句实施代码外提的优化，即把这些语句移到循
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环的前置结点。下面三个条件保证代码外提不会改变程序的计算。这些条件没有一个是非

要不可的，之所以用这些条件是因为它们易于检查，并且可用到实际的程序中，放宽这些条

件是可能的。

语句ｓ：ｘ：＝ｙ＋ｚ可以外提的条件是：

（１）含ｓ的块是循环所有出口结点的必经结点，出口结点是指那些有后继结点不在循

环中的结点。

（２）循环中没有其他语句对ｘ定值。如果ｘ是只赋值一次的临时变量，这个条件肯定满

足，不必检查。

（３）除了ｓ以外，ｘ的其他定值都不能到达循环中ｘ的引用。如果ｘ是临时变量，这个

条件一般也满足。

下面三个例子引发上面这些条件。

例９．１６　不加限制地把循环不变计算移到循环外，可能会改变程序的计算，见图９．２４。

这个例子引出条件（１），因为只要不陷入无限循环，在所有出口的必经结点中的语句就一定

会执行。

考察图９．２４（ａ）的流图，块Ｂ２，Ｂ３ 和Ｂ４形成一个循环，块 Ｂ２ 是首结点，块 Ｂ３ 的语句ｉ

：＝２显然是循环不变计算。但是由于块 Ｂ３不是出口 Ｂ４的必经结点，如果把ｉ：＝２外提到

新的前置块 Ｂ６，如图９．２４（ｂ）所示，我们可能改变了块 Ｂ５中对ｊ的赋值，因为块 Ｂ３ 可能不

被执行。 �

例９．１７　如果循环中对ｘ不止一次赋值，条件（２）是需要的。例如，图９．２５的流图结构

同于图９．２４（ａ），我们也像图９．２４（ｂ）那样建立前置结点 Ｂ６。

图９．２４　说明条件（１）的例子
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因为 Ｂ２是图９．２５惟一出口 Ｂ４的必经块，条件（１）不能阻挡我们把ｉ：＝３外提到前置

块 Ｂ６。我们做了这样的外提后，只要块Ｂ３ 执行，ｉ的值就是２，这个值会到达块 Ｂ５，即使执

行的序列是Ｂ２→Ｂ３→Ｂ４→Ｂ２→Ｂ４→Ｂ５时也是这样。可是，若没有外提，这个序列的执行

使得ｉ：＝３到达块 Ｂ５。 �

例９．１８　现在考虑条件（３）。图９．２６中，块Ｂ１的ｉ：＝１和块Ｂ３的ｉ：＝２都可以到达块

Ｂ４ 的ｉ引用，所以不能外提ｉ：＝２到前置块，因为若ｕ＞＝ｖ，到达 Ｂ５ 的ｋ值会改变。 �

图９．２５　说明条件（２）的例子 图９．２６　说明条件（３）的例子

算法９．８　代码外提。

输入　循环Ｌ，包括ｕｄ链信息和必经结点信息。

输出　该循环的一个修改版本，增加了前置块，可能有一些语句外提到前置块中。

方法　（１）用算法９．７寻找循环不变语句ｓ：ｘ：＝ｙ＋ｚ。

（２）对（１）找到的ｘ的每个定值语句ｓ，检查是否满足：

（ａ）ｓ所在块是Ｌ所有出口的必经块。

（ｂ）ｘ在Ｌ的其他地方没有定值。

（ｃ）Ｌ中ｘ的所有引用只有ｓ的这个ｘ定值才能到达。

（３）按算法９．７找出的次序，把（１）找出的且满足（２）的三个条件的每个语句移到新的前

置块。但是，若ｓ的运算对象在Ｌ中定义（由算法９．７的（３）找出这种ｓ），那么只有在这种对

象的定值语句外提到前置块后，才能外提ｓ。 �

上述算法的条件（２ａ）和（２ｂ）保证在ｓ计算的ｘ值必定是Ｌ任何出口的ｘ值，当把ｓ外

提到前置块时，ｓ仍然是到达Ｌ任何出口的ｘ的定值。条件（２ｃ）保证Ｌ中任何ｘ的引用在外

提前后都引用ｓ计算的ｘ值。

为了明白为什么变换不会增加程序的运行时间，我们只需注意条件（２ａ），它保证控制每

次进入循环Ｌ时，ｓ至少执行一次。代码外提后，它仅在前置块执行一次，控制进入Ｌ后，它
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不再执行。

９．４．５　归纳变量删除

在循环中，若变量ｘ值的每次改变都增加或减少某个固定的常量，那么ｘ叫做循环的归

纳变量，例如由ｆｏｒｉ：＝１ｔｏ１０开头的循环中的变量ｉ。

归纳变量的一种常见情况是作为数组的下标，例如ｉ；其他一些归纳变量，如ｔ，它的值是

ｉ的线性函数，作为访问数组的实际偏移。ｉ经常仅用于测试循环的终止，这时我们可以摆

脱ｉ，用对某个ｔ的测试代替它。

如果循环中变量ｉ只有形如ｉ：＝ｉ±ｃ的赋值，其中ｃ是常量，那么ｉ是我们要找的循环

的基本归纳变量。然后再找其他的归纳变量ｊ，它在循环中仅有一个定值，并且值是某个基

本归纳变量的线性函数。

算法９．９　寻找归纳变量。

输入　有到达－定值信息和循环不变信息（由算法９．７获得）的循环Ｌ。

输出　一组归纳变量，联系到每个归纳变量ｊ的是三元组（ｉ，ｃ，ｄ），其中ｉ是基本归纳变

量，ｃ和ｄ是常量，在ｊ的定值点，ｊ的值是ｃ＊ｉ＋ｄ。我们说ｊ属于ｉ族。基本归纳变量ｉ也

属于它自己的族。

方法　（１）扫描Ｌ的语句，找出所有基本归纳变量。在这里，我们使用循环不变计算的

信息。对应每个基本归纳变量的是三元组（ｉ，１，０）。

（２）寻找Ｌ中只有一个赋值的变量ｋ，它有下面的形式之一：

　　ｋ：＝ｊ＊ｂ，　ｋ：＝ｂ＊ｊ，　ｋ：＝ｊ／ｂ，　ｋ：＝ｊ±ｂ，ｋ：＝ ｂ±ｊ

其中ｂ是常数，ｊ是基本的或非基本的归纳变量。

如果ｊ是基本的，那么ｋ在ｊ族中，ｋ的三元组依赖于定义它的指令，例如ｋ由ｋ：＝ｊ＊ｂ

定义，那么ｋ的三元组是（ｊ，ｂ，０）。其余情况的三元组可类似地定义。

如果ｊ不是基本归纳变量，它属于ｉ族，那么我们附加的要求是：

（ａ）在循环Ｌ中对ｊ的惟一赋值和对ｋ的赋值之间没有对ｉ的赋值。

（ｂ）循环Ｌ外没有ｊ的定值可到达ｋ的这个定值点。

常见的情况是ｋ和ｊ属于同一块中的临时变量，它们比较容易检查。对于更一般的情

况，如果我们分析Ｌ的流图来决定哪些块（因而哪些定值）位于路径上对ｊ的赋值和对ｋ的

赋值之间，那么到达－定值信息将用于这种检查。

用ｊ的三元组（ｉ，ｃ，ｄ）和对ｋ定值的语句来计算ｋ的三元组。例如，定值ｋ：＝ ｂ＊ｊ使

得（ｉ，ｂ＊ｃ，ｂ＊ｄ）作为ｋ的三元组。ｂ＊ｃ和 ｂ＊ｄ可以在这种分析时完成计算，因为ｂ，ｃ

和ｄ都是常数。 �

一旦找出一族归纳变量，可以修改计算归纳变量的语句，改为用加或减而不是乘。
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例９．１９　图９．２７（ａ）中由块 Ｂ２构成的循环有基本归纳变量ｉ，ｉ族含ｔ２，因为对ｔ２ 只有

一个赋值，该赋值的右部是４＊ｉ。于是ｔ２ 的三元组是（ｉ，４，０）。同样地，在由块 Ｂ３ 构成的循

环中，ｊ是仅有的基本归纳变量，ｔ４属于ｊ族，其三元组为（ｊ，４，０）。

图９．２７　强度削弱

还可以寻找由块 Ｂ２为首结点的外循环 Ｂ２，Ｂ３，Ｂ４ 和 Ｂ５ 的归纳变量，ｉ和ｊ是这个较大

循环的基本归纳变量；ｔ２ 和ｔ４也是外循环的归纳变量，其三元组仍分别是（ｉ，４，０）和（ｊ，４，０）。

图９．２７（ｂ）的流图是把下面算法用到图９．２７（ａ）后得到的。我们在下面讨论这个变换。�

算法９．１０　用于归纳变量的强度削弱。

输入　循环Ｌ，还有到达－定值信息和由算法９．９计算的归纳变量族。

输出　修改后的循环。

方法　依次考虑基本归纳变量ｉ，对每个三元组为（ｉ，ｃ，ｄ）的ｉ族归纳变量ｊ：

（１）建新变量ｓ，但如果变量ｊ１ 和ｊ２有同样的三元组，则仅建一个新变量用于两者。

（２）用ｊ：＝ ｓ代替ｊ的赋值。

（３）在Ｌ中每个赋值ｉ：＝ｉ＋ｎ的后面（ｎ是常数），紧接着它加上

　　ｓ：＝ｓ＋ｃ＊ｎ

其中的表达式ｃ＊ｎ计算得到一个常数，因为 ｃ和ｎ都是常数。把ｓ放入ｉ族，其三元组为

（ｉ，ｃ，ｄ）。

（４）还必须保证在循环的入口处ｓ的初值为ｃ＊ｉ＋ｄ，这个初始化可以放在前置块的末
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尾，它由

　　ｓ：＝ｃ＊ｉ　　　／＊如果ｃ为１，则ｓ：＝ｉ＊／

　　ｓ：＝ｓ＋ｄ ／＊如果 ｄ为０则被省略＊／

组成，注意ｓ是ｉ族的归纳变量。 �

例９．２０　从里向外考虑图９．２７（ａ）的循环。因为内循环 Ｂ２和 Ｂ３ 的处理非常类似，所

以我们仅谈 Ｂ３ 的循环。在例９．１９已知ｊ是它的基本归纳变量，ｔ４ 是它的另一个归纳变量，

三元组为（ｊ，４，０）。在算法９．１０的（１），构造新变量ｓ４。在（２），赋值语句ｔ４：＝４＊ｊ由ｔ４：＝ｓ４

代替。在步骤（４），赋值ｓ４ ：＝ｓ４－４插在赋值ｊ：＝ｊ－１的后面，其中的－４是－１乘４得到。

因为块 Ｂ１ 可作为循环的前置块，我们把对ｓ４ 置初值放在块 Ｂ１ 的末尾，块 Ｂ１ 含ｊ的定

值。加上的指令放在块 Ｂ１ 中用虚线扩展的部分。

当考虑外循环时，流图如图９．２７（ｂ）所示。变量ｉ，ｓ２，ｊ和ｓ４都是归纳变量。算法９．１０

的步骤（３）已把新建变量分别加入了ｉ族和ｊ族。为了完成ｉ和ｊ的删除，需要使用下一个算

法。 �

强度削弱后将会发现有些归纳变量仅用于测试，可以用另外某个归纳变量的测试来代

替该归纳变量的测试。例如，若ｉ和ｔ是归纳变量，ｔ的值总是ｉ值的４倍，那么测试ｉ＞＝ｊ等

价于ｔ＞＝４＊ｊ，替换后有可能删除ｉ。如果ｔ＝－４＊ｉ，那么需要同时改变关系算符，因为ｉ＞

＝ｊ等价于ｔ＜＝－４＊ｊ。在下面的算法中，我们考虑乘数为正的情况。算法推广到适用于负

数的情况作为练习。

算法９．１１　归纳变量删除

输入　循环Ｌ，带有到达－定值信息，循环不变计算信息（从算法９．７）和活跃变量信息。

输出　修改后的流图。

方法　（１）考虑仅用于计算同族中其他归纳变量并且用于条件分支的每个基本归纳变

量ｉ。取ｉ族的某个ｊ，优先取其三元组（ｉ，ｃ，ｄ）中的ｃ和ｄ尽可能简单的ｊ（即优先于 ｃ＝１

和ｄ＝０的情况），把每个含ｉ的测试改成对ｊ的测试。下面我们假定ｃ是正的。形式为ｉｆｉ

ｒｅｌｏｐｘｇｏｔｏＢ的测试（其中ｘ不是归纳变量），由

　　ｒ：＝ ｃ＊ｘ　　／＊如果ｃ等于１，则ｒ：＝ｘ＊／

　　ｒ：＝ｒ＋ｄ ／＊如果ｄ为０，则省略＊／

　　ｉｆｊｒｅｌｏｐｒｇｏｔｏＢ

来代替，其中ｒ是新的临时变量。ｉｆｘｒｅｌｏｐｉｇｏｔｏＢ的处理类似。如果测试ｉｆｉ１ｒｅｌｏｐｉ２ｇｏｔｏ

Ｂ的ｉ１ 和ｉ２ 都是归纳变量，那么检查ｉ１ 和ｉ２ 是否都能被代替。最简单的情况是当我们有三

元组为（ｉ１，ｃ１，ｄ１）的ｊ１和三元组为（ｉ２，ｃ２，ｄ２）的ｊ２，还有ｃ１＝ｃ２且ｄ１＝ｄ２ 时，那么，ｉ１ｒｅｌｏｐｉ２

等价于ｊ１ｒｅｌｏｐｊ２。在更复杂的情况下，测试的替换可能是没有价值的，因为我们可能要引入

两步乘和一步加，而删除ｉ１和ｉ２ 只可能节省两步。
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最后，当被删掉的归纳变量不再引用时，从循环中删去所有对它的赋值。

（２）现在，考虑由算法９．１０引入语句ｊ：＝ｓ的每个归纳变量ｊ。首先检查在引入的ｊ：＝ｓ

和任何ｊ的引用之间有没有对ｓ赋值。通常，ｊ在它被定值的块中引用，因此这个检查可以

简化；否则需要用到达－定值信息来实现这种检查。然后我们用引用ｓ代替所有对ｊ的引

用，并删去语句ｊ：＝ｓ。 �

例９．２１　考虑图９．２７（ｂ）的流图，环绕块 Ｂ２的内循环包含两个归纳变量ｉ和ｓ２，但是

它们一个也不能删除，因为ｓ２ 作为数组ａ的下标，ｉ作为外循环的测试。同样，环绕块 Ｂ３ 的

循环包含归纳变量ｊ和ｓ４，但是它们也都不能删除。

再让我们把算法９．１１用于外循环。当算法９．１０建立新变量ｓ２和ｓ４ 时，ｓ２ 在ｉ族中，ｓ４

在ｊ族中，如例９．２０所讨论的那样。考虑ｉ族，ｉ的惟一引用是在块 Ｂ４ 中用于测试循环终

止，所以ｉ是算法９．１１步骤（１）选择的删除对象。块 Ｂ４的测试包含两个归纳变量ｉ和ｊ，幸

好，ｉ族和ｊ族包含的归纳变量分别是ｓ２和ｓ４，它们的三元组有同样的常数，因为这两个三元

组分别是（ｉ，４，０）和（ｊ，４，０）。于是，测试ｉ＞＝ｊ可由ｓ２＞＝ｓ４代替，使得ｉ和ｊ都被删除。算

法９．１１的步骤（２）运用复写传播于这些新建的变量，用ｓ２ 和ｓ４分别代替ｔ２ 和ｔ４。 �

在算法９．９和９．１０中，我们允许用循环不变计算代替常量，因此归纳变量ｊ的三元组

（ｉ，ｃ，ｄ）可能包含循环不变计算而不是常量。这些计算必须在循环 Ｌ外的前置块完成。而

且，由于中间代码要求每个语句至多一个算符，因此我们必须准备为这种表达式的计算产生

中间代码语句。算法９．１１的测试替换需要知道乘法常量ｃ的符号。基于这一点，把注意力

限制在ｃ是已知常数的情况是合理的。

习　题　９

９．１　考虑图９．２８的矩阵乘程序

　　　　　　　　　　‘ｂｅｇｉｎ

ｆｏｒｉ：＝１ｔｏｎｄｏ

ｆｏｒｊ：＝１ｔｏｎｄｏ

ｃ［ｉ，ｊ］：＝０；

ｆｏｒｉ：＝１ｔｏｎｄｏ

ｆｏｒｊ：＝１ｔｏｎｄｏ

ｆｏｒｋ：＝１ｔｏｎｄｏ

ｃ［ｉ，ｊ］：＝ｃ［ｉ，ｊ］＋ａ［ｉ，ｋ］＊ｂ［ｋ，ｊ］

ｅｎｄ

图９．２８　矩阵乘程序
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（ａ）假定ａ，ｂ和ｃ都是静态分配的，在字节编址的内存中，每个字占４个字节，请为图９．２８的程序产生

三地址语句。

（ｂ）从三地址语句构造流图。

（ｃ）从每个基本块中删除公共子表达式。

（ｄ）找出流图中的循环。

（ｅ）把循环不变计算移出循环。

（ｆ）找出每个循环的归纳变量，可能的话，删除它们。

图９．２９　一个流图

９．２　为习题９．１（ｂ）的初始流图和９．１（ｅ）的最终流图

计算到达－定值和ｕｄ链。

９．３　对图９．２９的流图，计算：

（ａ）ｕｄ和ｄｕ链。

（ｂ）每块末尾的活跃变量。

（ｃ）可用表达式。

９．４　图９．２９中有常量合并的可能码？有的话，完成

它。

９．５　图９．２９中有公共子表达式码？有的话，删除它

们。

９．６　程序中的变量，若在第一次引用前没有置初值的

话，则称它为未初始化变量。请运用数据流分析技术，给出

计算程序的未初始化变量集合的方法。

９．７　如果从程序某点ｐ开始的任何一条路径上，在对表达式ｅ的任何运算对象定值前，都要计算表达

式ｅ，那么称ｅ在ｐ点是非常忙的。给出计算非常忙表达式的数据流方程。

９．８　一个Ｃ语言程序如下：

　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ｉｎｔｉ，ｊ，ｋ；

ｉ＝５；

ｊ＝１；

ｗｈｉｌｅ（ｊ＜１００）｛

ｋ＝ｉ＋１；

ｊ＝ｊ＋ｋ；

｝

｝

在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上经优化编译后，生成的代码如下：

　　　　．ｆｉｌｅ��ｏｐｔｉｍｉｚｅ．ｃ��
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．ｖｅｒｓｉｏｎ��０１．０１��

ｇｃｃ２ ｃｏｍｐｉｌｅｄ．：

．ｔｅｘｔ

　　 ．ａｌｉｇｎ４

．ｇｌｏｂｌｍａｉｎ

　　 ．ｔｙｐｅｍａｉｎ，＠ｆｕｎｃｔｉｏｎ

ｍａｉｎ：

　　ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ

ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ

ｍｏｖｌＳ｜１，％ｅａｘ

ｍｏｖｌＳ｜６，％ｅｄｘ

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ４：

　　ａｄｄｌ％ｅｄｘ，％ｅａｘ

ｃｍｐｌＳ｜９９，％ｅａｘ

ｊｌｅ．Ｌ４

ｌｅａｖｅ

ｒｅｔ

．Ｌｆｅ１：

　　．ｓｉｚｅｍａｉｎ，．Ｌｆｅ１－ｍａｉｎ

．ｉｄｅｎｔ　��ＧＣＣ：（ＧＮＵ）ｅｇｃｓ－２．９１．６６１９９９０３１４／Ｌｉｎｕｘ（ｅｇｃｓ－１．１．２ｒｅｌｅａｓｅ）��

试说明编译器对这个程序作了哪些种类的优化（只需要说复写传播、删除公共子表达式等，不需要说

怎样完成这些优化的）。

９．９　下面是用Ｃ语言写的求最大公约数的函数：

　　ｌｏｎｇｇｃｄ（ｐ，ｑ）

ｌｏｎｇｐ，ｑ；

｛　　

ｉｆ（ｐ％ｑ＝＝０）

　　ｒｅｔｕｒｎｑ；

ｅｌｓｅ

　　ｒｅｔｕｒｎｇｃｄ（ｑ，ｐ％ｑ）；

｝

其中的递归调用称为尾递归（即ｒｅｔｕｒｎ后的表达式是一个递归调用，而其他地方没有递归调用）。对于尾递

归，编译器可以产生和一般的函数调用不同的代码，使得目标程序运行时，这种递归调用所需的存储空间

大大减少，也缩短了运行时间。对于尾递归，编译器应怎样产生代码，简述你的想法。（若用源语言一级的

优化来回答此问题，则不合题目要求。）
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９．１０　一个Ｃ语言程序

　　ｍａｉｎ（）

｛　　　

ｌｏｎｇｉ，ｊ；

ｗｈｉｌｅ（ｉ）｛

ｉｆ（ｊ）｛ｉ＝ｊ；｝

｝

｝

的编译结果如下：

　　　　．ｆｉｌｅ��ｃｏｎｔｒｏｌ．ｃ��

．ｖｅｒｓｉｏｎ��０１．０１��

ｇｃｃ２ ｃｏｍｐｉｌｅｄ．：

．ｔｅｘｔ

　　 ．ａｌｉｇｎ４

．ｇｌｏｂｌｍａｉｎ

　　 ．ｔｙｐｅｍａｉｎ，＠ｆｕｎｃｔｉｏｎ

ｍａｉｎ：

　　ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ

ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ

ｓｕｂｌＳ｜８，％ｅｓｐ

ｎｏｐ

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ２：

　　ｃｍｐｌＳ｜０，－４（％ｅｂｐ）

ｊｎｅ．Ｌ４

ｊｍｐ．Ｌ３

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ４：

　　ｃｍｐｌＳ｜０，－８（％ｅｂｐ）

ｊｅ．Ｌ５

ｍｏｖｌ－８（％ｅｂｐ），％ｅａｘ

ｍｏｖｌ％ｅａｘ，－４（％ｅｂｐ）

．Ｌ５：

　　ｊｍｐ．Ｌ２

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７
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．Ｌ３：

．Ｌ１：

　　ｌｅａｖｅ

ｒｅｔ

．Ｌｆｅ１：

　　．ｓｉｚｅｍａｉｎ，．Ｌｆｅ１－ｍａｉｎ

．ｉｄｅｎｔ　��ＧＣＣ：（ＧＮＵ）ｅｇｃｓ－２．９１．６６１９９９０３１４／Ｌｉｎｕｘ（ｅｇｃｓ－１．１．２ｒｅｌｅａｓｅ）��

它的优化编译结果如下：

　　　　．ｆｉｌｅ��ｃｏｎｔｒｏｌ．ｃ��

．ｖｅｒｓｉｏｎ��０１．０１��

ｇｃｃ２ ｃｏｍｐｉｌｅｄ．：

．ｔｅｘｔ

　　 ．ａｌｉｇｎ４

．ｇｌｏｂｌｍａｉｎ

　　 ．ｔｙｐｅｍａｉｎ，＠ｆｕｎｃｔｉｏｎ

ｍａｉｎ：

　　ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ

ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ

．Ｌ７：

　　ｔｅｓｔｌ％ｅａｘ，％ｅａｘ

ｊｅ．Ｌ３

ｔｅｓｔｌ％ｅｄｘ，％ｅｄｘ

ｊｅ．Ｌ７

ｍｏｖｌ％ｅｄｘ，％ｅａｘ

ｊｍｐ．Ｌ７

．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ３：

　　ｌｅａｖｅ

ｒｅｔ

．Ｌｆｅ１：

　　．ｓｉｚｅｍａｉｎ，．Ｌｆｅ１－ｍａｉｎ

．ｉｄｅｎｔ　��ＧＣＣ：（ＧＮＵ）ｅｇｃｓ－２．９１．６６１９９９０３１４／Ｌｉｎｕｘ（ｅｇｃｓ－１．１．２ｒｅｌｅａｓｅ）��

请你分析优化编译器所做的控制流优化。

９．１１　ＵＮＩＸ下的Ｃ编译命令ｃｃ的选择项ｇ和Ｏ的解释如下，其中ｄｂｘ的解释是“ｄｂｘｉｓａｎｕｔｉｌｉｔｙｆｏｒ

ｓｏｕｒｃｅ－ｌｅｖｅｌｄｅｂｕｇｇｉｎｇａｎｄｅｘｅｃｕｔｉｏｎｏｆｐｒｏｇｒａｍｓｗｒｉｔｔｅｎｉｎＣ”。试说明为什么用了选择项ｇ后，选择项Ｏ便被

忽略。
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－ｇ　　Ｐｒｏｄｕｃｅａｄｄｉｔｉｏｎａｌｓｙｍｂｏｌｔａｂｌｅｉｎｆｏｒｍａｔｉｏｎｆｏｒｄｂｘ（１）ａｎｄｄｂｘｔｏｏｌ（１）ａｎｄｐａｓｓ－ｌｇ

ｏｐｔｉｏｎｔｏｌｄ（１）（ｓｏａｓｔｏｉｎｃｌｕｄｅｔｈｅｇｌｉｂｒａｒｙ，ｔｈａｔｉｓ：／ｕｓｒ／ｌｉｂ／ｌｉｂｇ．ａ）．Ｗｈｅｎｔｈｉｓｏｐｔｉｏｎ

ｉｓｇｉｖｅｎ，ｔｈｅ－Ｏａｎｄ－Ｒｏｐｔｉｏｎｓａｒｅｓｕｐｐｒｅｓｓｅｄ．

－Ｏ［ｌｅｖｅｌ］Ｏｐｔｉｍｉｚｅｔｈｅｏｂｊｅｃｔｃｏｄｅ．Ｉｇｎｏｒｅｄｗｈｅｎｅｉｔｈｅｒ－ｇ，－ｇｏ，ｏｒ－ａｉｓｕｓｅｄ．．．．

９．１２　请利用代码优化的思想（代码外提和强度削弱等），改写下面Ｃ语言程序中的循环，得到优化后

的Ｃ语言程序。

　　ｍａｉｎ（）

｛　　

ｉｎｔｉ，ｊ；

ｉｎｔｒ［２０］［１０］；

ｆｏｒ（ｉ＝０；ｉ＜２０；ｉ＋＋）｛

ｆｏｒ（ｊ＝０；ｊ＜１０；ｊ＋＋）｛

ｒ［ｉ］［ｊ］＝１０＊ｉ＊ｊ；

｝

｝

｝

９．１３　Ｃ语言程序引用ｓｉｚｅｏｆ（求字节数运算符）时，该运算是在编译该程序时完成，还是在运行该程序

时完成？说明理由。

９．１４　识别下面流图中的循环。
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第１０章　编译系统和运行系统

通常，除了编译器外，还需要一些其他工具的帮助，才能得到可执行的目标程序，这些工

具包括预处理器、汇编器和连接器等。对于ＦＯＲＴＲＡＮ、Ｐａｓｃａｌ和Ｃ来说，这些工具都较简单

或明显。了解这些工具有助于我们掌握从源程序到可执行目标程序的实际处理过程，这些

知识对于参与大型软件系统的开发是很有用的。本章首先介绍Ｃ语言的编译系统。

另外，目标代码运行时，还需要一些工具的支撑，如动态连接程序、无用单元收集程序

等，这些工具的集合称为运行系统。本章还介绍Ｊａｖａ语言的运行系统及其无用单元收集程

序。

图１０．１　一个语言编译系统

１０．１　Ｃ语言的编译系统

除了编译器外，还需要一些其他的工具来建立一个可执行的目标程序。本节以ＧＮＵＣ

编译系统（简称ＧＣＣ系统）为例，来说明程序设计语言编译系统的一般工作过程。

一个Ｃ源程序可以分成若干个模块，存储在不同的

文件中。Ｃ编译系统对这些源文件分别进行预处理、编

译和汇编，形成可重定位的目标文件；然后再利用连接

器将这些目标文件和必要的库文件连接成一个可执行

的目标文件，即具有绝对地址的机器代码。这一过程可

用图１０．１描绘。

大多数编译系统提供一个驱动程序来调用语言的

预处理器、编译器、汇编器、连接器，以支持用户完成从

源程序到可执行程序的翻译。在ＧＣＣ系统中，驱动程序

的名字是ｇｃｃ（或ｃｃ）。

下面结合一个Ｃ语言的程序实例来讨论ＧＣＣ系统

的工作步骤。图１０．２中的程序由两个文件ｍａｉｎ．ｃ和

ｓｗａｐ．ｃ组成，为便于引用中间的语句，我们增加了行号。

在ＵＮＩＸ（还有Ｌｉｎｕｘ）环境下，键入如下命令可以得到该

程序的可执行文件ｓｗａｐ：



ｇｃｃ－ｖ－ｏｓｗａｐｍａｉｎ．ｃｓｗａｐ．ｃ

这里，使用选项－ｖ可以输出该编译系统各步骤执行的命令和执行结果，选项－ｏ紧跟

着的字符串指示生成的可执行文件的名字。

　　　　　　ｍａｉｎ．ｃ　　　　　　　　　　　　　　　　　　ｓｗａｐ．ｃ

（１）＃ｉｆ１ （２）ｅｘｔｅｒｎｉｎｔｂｕｆ［２］

（２）ｉｎｔｂｕｔ［２］； （２）ｉｎｔ＊ｂｕｆｐ０＝ｂｕｆ；

（３）＃ｅｌｓｅ （３）ｉｎｔ＊ｂｕｆｐ１；

（４）ｉｎｔｂｕｆ［２］＝｛１０，２０｝； （４）ｖｏｉｄｓｗａｐ（）

（５）＃ｅｎｄｉｆ （５）｛

（６）ｖｏｉｄｓｗａｐ（）； （６）ｉｎｔｔｅｍｐ；

（７）＃ｄｅｆｉｎｅＡｂｕｆ［０］ （７）ｂｕｆｐ１＝ｂｕｆ＋１；

（８）ｉｎｔｍａｉｎ（） （８）ｔｅｍｐ＝＊ｂｕｆｐ０；

（９）｛ （９）＊ｂｕｆｐ０＝＊ｂｕｆｐ１；

（１０）ｓｃａｎｆ（��％ｄ，％ｄ��，ｂｕｆ，ｂｕｆ＋１）； （１０）＊ｂｕｆｐ１＝ｔｅｍｐ；

（１１）ｓｗａｐ（）； （１１）｝

（１２）ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ，％ｄ��，Ａ，ｂｕｆ［１］）；

（１３）ｒｅｔｕｒｎ０；

（１４）｝

图１０．２　ｍａｉｎ．ｃ和ｓｗａｐ．ｃ组成的程序

１０．１．１　预处理器

ｇｃｃ首先调用预处理器ｃｐｐ，将源程序文件翻译成一个ＡＳＣＩＩ中间文件，它是经修改后的

源程序。图１０．３是ｍａｉｎ．ｃ经预处理后生成的中间文件ｍａｉｎ．ｉ。

预处理器产生编译器的输入，它实现以下功能：

（１）文件包含

预处理器可以把源程序文件中的包含声明（＃ｉｎｃｌｕｄｅ）扩展为程序正文。例如，当源程

序文件中含有语句

　　＃ｉｎｃｌｕｄｅ＜ｓｔｄｉｏ．ｈ＞

时，预处理器会在系统标准路径下搜索ｓｔｄｉｏ．ｈ，再用文件ｓｔｄｉｏ．ｈ中的内容来代替这个语句。

（２）宏展开

Ｃ程序中可以使用＃ｄｅｆｉｎｅ来定义宏，一个宏定义给出一段Ｃ代码的缩写。预处理器将

源程序文件中出现的对宏的引用展开成相应的宏定义，这一过程称为宏展开。例如，ｍａｉｎ．ｃ

的第（７）行为宏Ａ的定义，第（１２）行中的Ａ是对该宏的引用。在预处理后产生的ｍａｉｎ．ｉ中，

·７０３·１０．１　Ｃ语言的编译系统



宏Ａ的定义转换成一个空行，对宏Ａ的引用则展开成ｂｕｆ［０］。

　　　　　　　　　　　　　（１）＃１��ｍａｉｎ．ｃ��

（２）

（３）ｉｎｔｂｕｆ［２］

（４）

（５）

（６）

（７）ｖｏｉｄｓｗａｐ（）；

（８）

（９）ｉｎｔｍａｉｎ（）

（１０）｛

（１１）ｓｃａｎｆ（��％ｄ，％ｄ��，ｂｕｆ，ｂｕｆ＋１）；

（１２）ｓｗａｐ（）；

（１３）ｐｒｉｎｔｆ（��％ｄ，％ｄ��，ｂｕｆ［０］，ｂｕｆ［１］）；

（１４）ｒｅｔｕｒｎ０；

（１５）｝

图１０．３　ｍａｉｎ．ｉ的内容

（３）条件编译

预处理器根据＃ｉｆ和＃ｉｆｄｅｆ等编译命令及其后的条件，将源程序中的某部分包含进来

或排除在外。通常把排除在外的语句转换成空行。

显然，实现一个这样的预处理器并不困难。

有些语言的预处理器用于增强老的语言，使之包含现代的控制结构和数据类型。从增

强语言到老语言的翻译由这样的预处理器完成。

１０．１．２　汇编器

ＧＣＣ系统的编译器ｃｃ１产生汇编代码，ｍａｉｎ．ｉ被编译成的ＡＳＣＩＩ汇编文件ｍａｉｎ．ｓ，见图

１０．４。这些汇编代码由汇编器进一步处理。

最简单的汇编器对输入进行两遍扫描。在第一遍，汇编器扫描输入，将表示存储单元的

所有标识符都存入符号表，并分配地址。在第二遍，汇编器再次扫描输入，把每个操作码翻

译成机器语言中代表那个操作的位串，并把代表存储单元的每个标识符翻译成符号表中为

这个标识符分配的地址。
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　　　　　　．ｆｉｌｅ��ｍａｉｎ．ｃ��　　　　　　　　　

　　．ｖｅｒｓｉｏｎ　��０１．０１��

ｇｃｃ２ ｃｏｍｐｉｌｅｄ．：

．ｓｅｃｔｉｏｎ．ｒｏｄａｔａ

．ＬＣ０：

　　．ｓｔｒｉｎｇ��％ｄ，％ｄ�� ———ｓｃａｎｆ和ｐｒｉｎｔｆ中使用的格式串

．ｔｅｘｔ

　　．ａｌｉｇｎ４ ——— 按４字节对齐

．ｇｌｏｂｌｍａｉｎ

　　．ｔｙｐｅｍａｉｎ，＠ｆｕｎｃｔｉｏｎ ——— 本模块定义的函数ｍａｉｎ

ｍａｉｎ：

　　ｐｕｓｈｌ％ｅｂｐ ——— 将老的基地址指针压栈

　　ｍｏｖｌ％ｅｓｐ，％ｅｂｐ ——— 将当前栈顶指针作为基地址指针

　　ｐｕｓｈｌＳ｜ｂｕｆ＋４ ——— 实参ｂｕｆ＋１入栈

　　ｐｕｓｈｌＳ｜ｂｕｆ ——— 实参ｂｕｆ入栈

　　ｐｕｓｈｌＳ｜．ＬＣ０ ——— 格式串指针入栈

　　ｃａｌｌｓｃａｎｆ ——— 调用函数ｓｃａｎｆ

　　ａｄｄｌＳ｜１２，％ｅｓｐ ——— 栈顶指针恢复到参数压栈前的位置

　　ｃａｌｌｓｗａｐ ——— 调用函数ｓｗａｐ

　　ｍｏｖｌｂｕｆ＋４，％ｅａｘ ——— 取实参ｂｕｆ［１］到寄存器

　　ｐｕｓｈｌ％ｅａｘ ——— 实参ｂｕｆ［１］入栈

　　ｍｏｖｌｂｕｆ，％ｅａｘ ——— 取实参ｂｕｆ［０］到寄存器

　　ｐｕｓｈｌ％ｅａｘ ——— 实参ｂｕｆ［０］入栈

　　ｐｕｓｈｌＳ｜．ＬＣ０ ——— 格式串指针入栈

　　ｃａｌｌｐｒｉｎｔｆ ——— 调用函数ｐｒｉｎｔｆ

　　ａｄｄｌＳ｜１２，％ｅｓｐ ——— 栈顶指针恢复到参数压栈前的位置

　　ｘｏｒｌ％ｅａｘ，％ｅａｘ

　　ｊｍｐ．Ｌ１

　　．ｐ２ａｌｉｇｎ４，，７

．Ｌ１：

　　ｌｅａｖｅ

　　ｒｅｔ

．Ｌｆｅ１：

　　．ｓｉｚｅｍａｉｎ，．Ｌｆｅ１－ｍａｉｎ

　　．ｃｏｍｍ　ｂｕｆ，８，４ ——— 本模块定义的未初始化全局变量ｂｕｆ

——— 占８字节，按４字节对齐

　　．ｉｄｅｎｔ　��ＧＣＣ：（ＧＮＵ）ｅｇｃｓ－２．９１．６６１９９９０３１４／Ｌｉｎｕｘ（ｅｇｃｓ－１．１．２ｒｅｌｅａｓｅ）��

图１０．４　汇编文件ｍａｉｎ．ｓ
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如果一个汇编代码文件中有外部符号的引用，如果汇编器生成的是可重定位的目标文

件，那么汇编器的工作将变得略微复杂。在１０．１．４节，当知道了目标文件的格式后，要实现

一个汇编器并不是一件困难的事情。另外，一遍扫描完成汇编代码到可重定位目标代码的

翻译也是完全可能的。

在ＧＣＣ编译系统中，要想得到源程序被编译成的汇编代码，只要加编译选项－Ｓ就可

以。例如，用

　　ｇｃｃ－Ｓｍａｉｎ．ｃ

可以得到汇编文件ｍａｉｎ．ｓ。使用汇编器ａｓ

　　ａｓ－ｏｍａｉｎ．ｏｍａｉｎ．ｓ

可以将ｍａｉｎ．ｓ汇编成可重定位目标文件ｍａｉｎ．ｏ。

１０．１．３　连接器

我们已经知道，汇编器或编译器输出的机器代码称为目标模块或目标文件，它有两种形

式：

（１）可重定位的目标文件。它包含二进制代码和数据，可以和其他可重定位目标文件

组装成一个可执行的目标文件。

（２）可执行的目标文件。它包含二进制代码和数据，可以直接被复制到内存并被执行。

实际另外还有一种形式，即共享目标文件。它是一种特殊的可重定位目标文件。可以

在装入程序或运行程序时，动态地装入共享目标文件到内存并将它和程序连接。

技术上，一个目标模块是一个字节序列，而一个目标文件则是一个以文件形式存储在外

部存储器上的目标模块。不过，本书将不加区分地使用这两个术语。

连接是一个收集、组织程序所需的不同代码和数据的过程（它们可能在不同的目标模块

中），以便程序能被装入内存并被执行。连接可以在将源代码翻译成机器代码的编译时候完

成，也可以在程序装入内存并执行的装入时完成，甚至可以在程序运行时完成。

静态连接器负责将多个可重定位目标文件组成一个可执行目标文件（也可以组成一个

可重定位目标文件）；动态连接器则支持在内存中的可执行程序在执行时与共享目标文件进

行动态的连接。有些系统将装入可执行程序时与共享目标文件进行的连接也称为动态连

接。

如果这些目标文件是以有用的方式组在一起的，那么它们之间就会出现一些外部引用，

即一个文件中的代码引用另一文件中的存储单元。这种引用可以是定义在一个文件而使用

在另一个文件的数据单元，或者是入口点出现在一个文件而调用点出现在另一个文件的函

数。

在连接器ｌｄ的上下文中，一个重定位模块Ｍ定义和引用的符号通常分成三类：
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（１）全局符号。是指那些在模块Ｍ中定义，可以被其他模块引用的符号。它包括模块

Ｍ中定义的非ｓｔａｔｉｃ属性的函数和全局变量。

（２）局部符号。是指那些在模块Ｍ中定义，且只能在本模块中引用的符号。它包括模

块Ｍ中定义的有ｓｔａｔｉｃ属性的函数和全局变量。

（３）外部符号。是指那些由模块Ｍ引用并由其他模块定义符号。

这样，连接器主要完成以下两个任务：

（１）符号解析（ｓｙｍｂｏｌｒｅｓｏｌｕｔｉｏｎ）。连接器识别各个目标模块中定义和引用的符号，为每

一个符号引用确定它所关联的一个同名符号的定义。

（２）重定位。编译器和汇编器产生的代码节和数据节分别都是从零地址开始。连接器

按如下方式来重定位这两节：将每一个符号定义关联到一个内存位置，然后修改所有对这些

符号的引用，以使它们指向相关联的内存位置。

在１０．１．４节明白了目标文件的格式后，实现连接器不是一件困难的事情。

１０．１．４　目标文件的格式

目标文件格式随系统不同而不同。来自Ｂｅｌｌ实验室的第一个ＵＮＩＸ系统使用ａ．ｏｕｔ格

式，至今ＵＮＩＸ下的可执行文件仍被缺省地命名为ａ．ｏｕｔ。ＳｙｓｔｅｍＶＵＮＩＸ的早期版本使用

ＣＯＦＦ（ＣｏｍｍｏｎＯｂｊｅｃｔＦｉｌｅＦｏｒｍａｔ）格式。ＷｉｎｄｏｗｓＮＴ使用ＣＯＦＦ的一个变体，称为 ＰＥ

（ＰｏｒｔａｂｌｅＥｘｅｃｕｔａｂｌｅ）格式。现代ＵＮＩＸ系统，如Ｌｉｎｕｘ、ＳｙｓｔｅｍＶＵＮＩＸ的后期版本、ＢＳＤＵＮＩＸ

变体和ＳｕｎＳｏｌａｒｉｓ，都使用ＵＮＩＸ的ＥＬＦ（ＥｘｅｃｕｔａｂｌｅａｎｄＬｉｎｋａｂｌｅＦｏｒｍａｔ）格式。这里仅讨论

ＵＮＩＸ使用的ＥＬＦ文件格式。

图１０．５　ＥＬＦ可重定位文件格式

图１０．５为典型的ＥＬＦ可重定位目标文件格式。ＥＬＦ头

（ｈｅａｄｅｒ）开始于一个１６字节的序列，它描述了字的大小和产

生此文件的系统的字节次序。ＥＬＦ头的其余部分包含的信

息用于连接器分析和解释目标文件，其中包括：ＥＬＦ头的大

小、目标文件的类型（可重定位、可执行或共享等）、机器类型

（如ＩＡ３２）、节头表（ｓｅｃｔｉｏｎｈｅａｄｅｒｔａｂｌｅ）在本目标文件中的偏

移、节头表中条目的大小和数量。

节头表描述目标文件中各节的位置和大小。在ＥＬＦ头

和节头表之间是节本身。典型的ＥＬＦ可重定位目标文件包

含以下各节。

（１）．ｔｅｘｔ：被编译程序的机器代码。

（２）．ｒｏｄａｔａ：诸如ｐｒｉｎｔｆ语句中的格式串和ｓｗｉｔｃｈ语句的跳转表（见７．４．４节）等只读数
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据。

（３）．ｄａｔａ：已初始化的全局变量，如ｓｗａｐ．ｃ中的ｂｕｆｐ０。

（４）．ｂｓｓ：未初始化的全局变量，如ｍａｉｎ．ｃ中的ｂｕｆ及ｓｗａｐ．ｃ中的ｂｕｆｐ１。该节在目标文

件中不占实际的空间，只是一个占位符。目标文件格式区分已初始化和未初始化变量是为

提高空间的利用率：在目标文件中，未初始化变量不必占用实际外部存储器的任何空间（历

史上，ｂｓｓ是ｂｅｔｔｅｒｓａｖｅｓｐａｃｅ的缩写）。在有些汇编语言中，已经用．ｃｏｍｍ代替了．ｂｓｓ。

（５）．ｓｙｍｔａｂ：记录在该模块中定义和引用的函数和全局变量的信息的符号表。和编译

器内部的符号表不同的是，．ｓｙｍｔａｂ中不包含局部变量。

例１０．１　下面是用ｒｅａｄｅｌｆ工具显示的ｍａｉｎ．ｏ的符号表的后５个条目。没有显示的前

９个条目是供连接器内部使用的局部符号。

　Ｎｕｍ：　　Ｖａｌｕｅ　　Ｓｉｚｅ　　Ｔｙｐｅ　　　Ｂｉｎｄ　　　Ｏｔ　　Ｎｄｘ　　Ｎａｍｅ

９： ０ ６６ ＦＵＮＣ ＧＬＯＢＡＬ ０ １ ｍａｉｎ

１０： ４ ８ ＯＢＪＥＣＴ ＧＬＯＢＡＬ ０ ＣＯＭ ｂｕｆ

１１： ０ ０ ＮＯＴＹＰＥ ＧＬＯＢＡＬ ０ ＵＮＤ ｓｃａｎｆ

１２： ０ ０ ＮＯＴＹＰＥ ＧＬＯＢＡＬ ０ ＵＮＤ ｓｗａｐ

１３： ０ ０ ＮＯＴＹＰＥ ＧＬＯＢＡＬ ０ ＵＮＤ ｐｒｉｎｔｆ

在符号表中，Ｖａｌｕｅ域表示符号的地址：对于可重定位目标文件，它是相对于定义该对象

的节的起始处的偏移；对于可执行目标文件，它是绝对的运行地址。Ｓｉｚｅ域表示该对象的字

节数。Ｔｙｐｅ域表示符号的类型，一般是数据对象（ＯＢＪＥＣＴ）或函数（ＦＵＮＣ）。Ｂｉｎｄ域表明符

号是局部的（ＬＯＣＡＬ）、全局的（ＧＬＯＢＡＬ）还是外部的（ＥＸＴＥＲＮ）。Ｎｄｘ域指示与该符号关联

的节，它的值是节头中的索引号。除了节头表中记录的节外，还有ＡＢＳ、ＵＮＤ和ＣＯＭ三个特

殊的伪节。其中，ＡＢＳ指不需要重定位的符号；ＵＮＤ指被该模块引用但没有在该模块中定义

的符号；ＣＯＭ是未初始化的数据对象。对于ＣＯＭ符号，Ｖａｌｕｅ域表示值的对齐方式，Ｓｉｚｅ域

表示其最小的字节数。

在该例中，第９个符号ｍａｉｎ是位于．ｔｅｘｔ节（Ｎｄｘ＝１）、偏移为０的６６字节的函数；第１０

个符号ｂｕｆ是位于．ｂｓｓ节、按４字节对齐的８字节对象；随后是引用的３个外部符号ｓｃａｎｆ、

ｓｗａｐ和ｐｒｉｎｔｆ。 �

（６）．ｒｅｌ．ｔｅｘｔ：．ｔｅｘｔ节中需要修改的单元的位置列表。当连接器将该目标文件和其他目

标文件连接时需要这些信息，它包括任何调用外部函数或引用全局变量的指令。

（７）．ｒｅｌ．ｄａｔａ：用于被本模块引用或定义的全局变量的重定位信息。通常，任何要初始

化的全局变量，若它的初值为某全局变量或外部函数的地址，则它的值需要修改。

（８）．ｄｅｂｕｇ：用于调试程序的调试符号表，它包含在源程序文件中定义的局部变量和类

型定义、在源程序文件中定义和引用的全局变量，以及最初的源文件等条目。只有用－ｇ选
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项调用ｇｃｃ才会出现此节。

（９）．ｌｉｎｅ：源程序文件和．ｔｅｘｔ节中的机器指令之间的行号映射。该节仅在用－ｇ选项

调用ｇｃｃ时才会出现。

（１０）．ｓｔｒｔａｂ：一组有空结束符的串构成的串表。它用于保存．ｓｙｍｔａｂ节和．ｄｅｂｕｇ节的符

号表中的名字和节头表中节的名字。

１０．１．５　符号解析

连接器需要将每个符号引用正确地与来自输入的可重定位模块的符号表中的一个符号

定义相关联，从而确定各个符号引用的位置。在编译时，当遇到当前源文件没有定义的符号

时，它假定该符号在其他某个模块中定义，并为该符号产生一条符号表条目（如ｍａｉｎ．ｏ符号

表中的ｓｗａｐ符号），把它留给连接器处理。如果连接器在所有输入模块中都找不到被引用

符号的定义，则打印错误消息并结束连接。

解析全局符号的引用还是有点棘手，因为同一个符号可能被多个目标模块定义。此时，

连接器必须报告一个错误，或者按某种方式选择其中一个定义而放弃其余的定义。ＵＮＩＸ系

统中采用的方法涉及到编译器、汇编器和连接器之间的合作，它会给粗心的程序员引入一些

莫名其妙的错误。

在编译时，编译器向汇编器输出的全局符号区分为强和弱两种，汇编器隐式地将这些信

息编码在可重定位目标文件的符号表中。函数和已初始化的全局变量为强符号；未初始化

的全局变量为弱符号。对于图１０．２的程序，ｍａｉｎ、ｂｕｆｐ０和ｓｗａｐ为强符号，ｂｕｆ和ｂｕｆｐ１为弱

符号。ＵＮＩＸ连接器使用如下规则处理多重定义的符号：

规则１　不允许有多重的强符号定义。

规则２　出现一个强符号定义和多个弱符号定义时，选择强符号的定义。

规则３　出现多个弱符号定义时，选择任意一个弱符号的定义。

比如，若将图１０．２的ｓｗａｐ．ｃ的第１行“ｅｘｔｅｒｎｉｎｔｂｕｆ［２］；”改为“ｉｎｔｂｕｆ［２］＝｛１１，２１｝；”

并存入ｓｗａｐ１．ｃ，再将ｍａｉｎ．ｃ的第１行“＃ｉｆ１”改为“＃ｉｆ０”并存入ｍａｉｎ１．ｃ，那么试图编译和

连接ｍａｉｎ１．ｃ和ｓｗａｐ１．ｃ时，连接器将报告错误信息，因为强符号ｂｕｆ被多次定义（规则１）。

若试图将ｓｗａｐ１．ｃ和原先的ｍａｉｎ．ｃ进行编译和连接生成可执行文件时，由于ｍａｉｎ．ｃ中

定义的ｂｕｆ为弱符号，这时连接器将隐含地选择在ｓｗａｐ１．ｃ中定义的强符号ｂｕｆ，从而顺利地

生成可执行文件（规则２）。

再将ｓｗａｐ．ｃ的第１行中的ｅｘｔｅｒｎ去掉并存入ｓｗａｐ２．ｃ中，然后编译和连接 ｍａｉｎ．ｃ和

ｓｗａｐ２．ｃ，这时也能生成可执行文件（规则３）。

不过，若将ｓｗａｐ２．ｃ中ｂｕｆ的类型由ｉｎｔ改为ｄｏｕｂｌｅ并存入ｓｗａｐ３．ｃ，再编译和连接ｍａｉｎ．ｃ

和ｓｗａｐ３．ｃ时，虽能生成可执行文件（规则３），但会因为多重定义的两个弱符号的类型不相
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容而给出警告信息。并且，由于这个类型不相容，生成的目标程序执行时，ｂｕｆ数组元素的值

和上一步得到的目标程序执行时的值不一样。

规则２和规则３的应用可能会产生一些难以理解的不会被捕获的错误，尤其是在多重

定义的符号具有不同类型的时候。为避免这样的问题，程序员可以用适当的编译选项（如

－－ｗａｒｎ－ｃｏｍｍｏｎ选项）调用连接器，以获得解析多重全局符号定义的警告信息。

１０．１．６　静态库

到目前为止，我们一直假设连接器读一组可重定位目标文件，将它们连接并输出一个可

执行文件。事实上，所有的编译系统都提供一种机制，将相关的可重定位目标模块打包成一

个文件，称为静态库。静态库可以作为连接器的输入被多次使用。当建立可执行文件时，连

接器仅复制库中被应用程序引用的模块。

考虑ＡＮＳＩＣ，它定义了一个范围极广的标准Ｉ／Ｏ、串操作和整型数学函数的集合，如

ｐｒｉｎｔｆ、ｓｔｒｃｐｙ、ａｔｏｉ等。它们被编译打包在ｌｉｂｃ．ａ库中，可以供所有的Ｃ程序使用。ＡＮＳＩＣ还

定义了浮点型的数学函数集，如ｌｉｂｍ．ａ库中的ｓｉｎ和ｃｏｓ。现在思考编译器开发者不用静态

库将这些函数提供给用户的几种不同方法。

一种方法是编译器认可对标准函数的调用并直接产生相关的代码。Ｐａｓｃａｌ语言使用这

种方法，为程序员提供了少量的标准函数。对于Ｃ语言，这种方法是不可行的，因为Ｃ语言

的标准定义了大量的标准函数，这样做会显著增加编译器的复杂性。当每次增加、删除或修

改标准函数时，都需要发行新的编译器版本。不过对应用程序员来说，这种方法相当方便，

因为这些标准函数总是可用的。

另一种方法是将Ｃ语言的所有标准函数放在一个可重定位目标文件中，如ｌｉｂｃ．ｏ，应用

程序员可以将它连接并生成自己的可执行文件。这种方法的好处是标准函数的实现不再是

编译器实现的一部分，而对程序员来说仍然相当方便。不过，一个严重的缺点是系统中每一

个可执行文件都可能包含全部标准函数集的副本，这将极大地浪费外部存储器空间。更糟

的是，每一个正在运行的程序在内存中都可能包含这些函数的副本，这将极大地消耗内存资

源。另一个严重的缺点是，任何对标准函数的修改，不论是多么小的修改，都需要库开发者

重新编译整个库的源文件，这种耗时的操作将使标准函数的开发和维护变得复杂。

可以通过为每个标准函数创建一个可重定位文件，并按照大家熟知的目录存储它们来

部分地解决这些问题。可是这种方法要求应用程序员显式地将有关的目标模块连接到他们

的可执行文件中，这一过程很容易出错并且耗时。

静态库可以用来解决上述各种方法存在的问题。可以把相关的函数分成若干源文件，

分别编译，然后把生成的目标模块打包成一个静态库文件。应用程序可以通过在命令行中

指定该库文件名来使用库中定义的任何函数。
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在连接时，连接器将只复制被程序引用的目标模块，这就减少了可执行程序在外部存储

器和内存中的大小。另一方面，应用程序员的编译命令只需要把用到的库文件的名字包含

进来就可以了。事实上，ｇｃｃ会自动地将ｌｉｂｃ．ａ等库传递给连接器，不需要应用程序员显式

地指明。不过在直接用ｌｄ连接目标模块时，必须显式地给出被引用的所有库文件，否则连

接器不能正确地完成连接。

在ＵＮＩＸ系统中，静态库是以一种特殊的文件格式，即档案文件（ａｒｃｈｉｖｅ），存储在外部存

储器中。一个档案文件是一个带档案头的被连接的目标文件的集合，档案头描述了每一成

员目标文件的大小和位置。档案文件用．ａ后缀表示。例如，可以用两个命令将ｓｗａｐ．ｃ编译

并打包成一个自己的库ｍｙｌｉｂ．ａ：

　　ｇｃｃ－ｃｓｗａｐ．ｃ

　　ａｒｒｃｓｍｙｌｉｂ．ａｓｗａｐ．ｏ

其中编译选项－ｃ表示生成目标文件，不进行连接。

这时可以编译ｍａｉｎ．ｃ并将它和ｍｙｌｉｂ．ａ连接，建立可执行程序ｓｗａｐ１：

　　ｇｃｃ－ｓｔａｔｉｃ－ｏｓｗａｐ１ｍａｉｎ．ｃ／ｕｓｒ／ｌｉｂ／ｌｉｂｃ．ａｍｙｌｉｂ．ａ

其中，－ｓｔａｔｉｃ参数要求连接器建立一个完全连接的可执行目标文件，它可以直接被装入内

存运行，不需要任何进一步的连接。

图１０．６总结了带有－ｓｔａｔｉｃ参数的连接器的活动。当连接器运行时，它确定由ｓｗａｐ．ｏ

定义的ｓｗａｐ符号被ｍａｉｎ．ｏ引用，因此它将ｓｗａｐ．ｏ复制到可执行文件ｓｗａｐ１中。而ｍｙｌｉｂ．ａ

中的其他成员模块（如果有的话），由于其定义的符号没有被引用，则不被连接器复制到可执

行文件中。连接器同样复制来自ｌｉｂｃ．ａ的ｐｒｉｎｔｆ．ｏ模块、ｓｃａｎｆ．ｏ模块和一些来自Ｃ运行系统

的其他模块。

图１０．６　和静态库连接

静态库一方面是一种有用的基本工具，另一方面它们也让程序员感到混乱。这是因为，

ＵＮＩＸ连接器使用静态库来解析外部引用，在符号解析阶段，连接器按照可重定位的目标文
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件和档案文件在ｇｃｃ或ｌｄ命令行上出现的次序从左到右扫描它们。命令行中档案文件和目

标文件的次序相当重要。如果定义一个符号的档案文件在命令行中出现在引用该符号的目

标文件之前，则这种引用可能不被解析，导致连接将失败。

使用档案文件的一般规则是将它们放在命令行的最后。如果不同档案文件的成员是相

互独立的，则由于没有一个档案文件的成员引用其他档案文件的成员定义的符号，这些档案

文件可以按任何次序放在命令行的最后。如果这些档案文件之间相互不独立，则它们必须

按一定的次序出现在命令行中，使得对每个被一个档案文件中的成员引用的外部符号ｓ，至

少有定义ｓ的一个档案文件在命令行中出现在对ｓ的引用之后。

１０．１．７　可执行目标文件及装入

图１０．７　典型的ＥＬＦ可执行目标文件

图１０．７概括了典型ＥＬＦ可执行文件中的信

息种类。它与可重定位目标文件格式类似。

ＥＬＦ头描述文件的整体格式，它包含程序的入口

点，即当程序运行时要执行的第一条指令的地

址。对．ｔｅｘｔ、．ｒｏｄａｔａ和．ｄａｔａ节，除了已经被重定

位成最后运行时的内存地址以外，它们与可重

定位目标文件中对应的节类似。．ｉｎｉｔ节定义一

个称为 ｉｎｉｔ的小函数，它由程序的初始化代码

调用。由于可执行程序已被完全连接，因此它

不需要与可重定位文件的．ｒｅｌ．ｔｅｘｔ、．ｒｅｌ．ｄａｔａ类

似的可重定位节。

ＥＬＦ可执行文件被设计成易于装入内存，可执行文件中相邻的块被映射到相邻的内存

段（ｓｅｇｍｅｎｔ）中。这种映射关系在段头表中描述。

为运行一个可执行程序ｓｗａｐ，可以在ＵＮＩＸｓｈｅｌｌ的命令行上敲入它的名字：

　　．／ｓｗａｐ

由于ｓｗａｐ不是内部的ｓｈｅｌｌ命令，ｓｈｅｌｌ假定ｓｗａｐ是一个可执行目标文件，它通过调用叫做装

载器的驻留在内存中的操作系统代码来运行ｓｗａｐ。任何ＵＮＩＸ程序都可以通过调用ｅｘｅｃｖｅ

函数来调用装载器。装载器将可执行目标文件从外部存储器复制到内存，然后通过跳转到

程序的入口点来运行程序。复制程序到内存中并运行程序的过程被称为装入。

每一个ＵＮＩＸ程序都有一个和图１０．８类似的运行时内存映像。在Ｌｉｎｕｘ系统中，代码段

一般总是从０ｘ０８０４８０００地址开始。数据段从下一个按４ＫＢ对齐的地址开始。运行时的堆

跟在可读写段后，从第一个按４ＫＢ对齐的地址开始，并通过调用ｍａｌｌｏｃ库函数向上增长。

从０ｘ４０００００００地址处开始的段被保留用于共享库。用户栈总是从０ｘｂｆｆｆｆｆｆｆ地址开始并向较
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低的内存地址增长。位于栈之上，从０ｘｃ０００００００地址开始的段被保留用于操作系统驻留内

存部分的代码和数据，即操作系统内核。

当装载器运行时，它创建如图１０．８的内存映像。在可执行目标文件的段头表的指导

下，装载器将它的块复制到内存中的代码段和数据段。接着，装载器跳转到程序的入口点

———它总是 ｓｔａｒｔ符号的地址。 ｓｔａｒｔ地址处的启动代码定义在目标文件ｃｒｔ１．ｏ中，它对于

所有的Ｃ程序都一样。 ｓｔａｒｔ完成用户程序运行前的准备，它调用．ｔｅｘｔ和．ｉｎｉｔ节中的初始

化例程等后，调用应用程序的ｍａｉｎ函数，开始执行用户的Ｃ代码。

图１０．８　Ｌｉｎｕｘ运行的内存映像

注意，这里描述的装入过程从概念上来说是正确的，只有在理解了进程、虚拟内存和内

存分页等概念后，才能真正了解装入过程是如何工作的。

１０．１．８　动态连接

与所有软件一样，静态库需要周期性地维护和更新。如果应用程序员想要使用库的最

新版本，他们必须设法知道库已经改变，然后显式地将他们的程序和被更新的库重新连接。

另一个问题是，几乎每一个Ｃ程序都使用如ｐｒｉｎｔｆ和ｓｃａｎｆ这样的标准Ｉ／Ｏ函数。在运行时，

这些函数的代码被复制在每一个正在运行的进程的ｔｅｘｔ段中。在一个运行有５０～１００个进

程的典型系统上，这会显著地浪费内存系统资源。

共享库是弥补静态库的缺点所进行的一场变革。一个共享库，也称共享目标文件，它在

运行时可以装到任意的内存位置并和内存中的程序连接。这一过程称为动态连接，它由动

态连接器执行。在ＵＮＩＸ系统上，共享库一般以．ｓｏ为后缀。Ｍｉｃｒｏｓｏｆｔ操作系统称共享库为

动态连接库，一般以．ｄｌｌ为后缀。
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共享库以两种不同的方式被共享。第一，在任何给定的文件系统中，对每个库，正好只

存在一个．ｓｏ文件，该．ｓｏ文件中的代码和数据被所有引用该库的可执行目标文件所共享，

这与静态库的内容被复制和嵌入到引用它的可执行目标文件中的方式相反。第二，运行时，

共享库的．ｔｅｘｔ节在内存中的一个副本可以被正在运行的不同进程共享。

图１０．９总结了图１０．２程序的动态连接过程，这里首先将源文件ｓｗａｐ．ｃ编译、连接成自

己的共享库ｍｙｌｉｂ．ｓｏ：

　　ｇｃｃ－ｓｈａｒｅｄ－ｆＰＩＣ－ｏｍｙｌｉｂ．ｓｏｓｗａｐ．ｃ

图１０．９　和动态库连接

－ｆＰＩＣ选项指示编译器产生位置无关的代码（指无须连接器的修改而能装入到内存任

意地址执行的代码），－ｓｈａｒｅｄ选项指示连接器创建一个共享的目标文件。

一旦创建了ｍｙｌｉｂ．ｓｏ共享库，就可以将它和ｍａｉｎ．ｃ连接成可执行程序ｓｗａｐ２：

　　ｇｃｃ－ｏｓｗａｐ２ｍａｉｎ．ｃ．／ｍｙｌｉｂ．ｓｏ

动态连接的基本思想是在可执行文件被创建时静态地做一部分连接准备工作，然后在

程序被装入时动态地完成连接过程。需要注意的是，ｍｙｌｉｂ．ｓｏ中的代码节和数据节并没有

被复制到可执行目标文件ｓｗａｐ２中。连接器只是复制一些重定位信息和符号表信息，它们

用以在运行时解析对ｍｙｌｉｂ．ｓｏ中代码和数据的引用。

当装载器装入和运行可执行程序ｓｗａｐ２时，它使用１０．１．７节讨论的技术，装入已被部分

地连接的可执行目标文件ｓｗａｐ２。ｓｗａｐ２包含有．ｉｎｔｅｒｐ节，该节包含动态连接器的路径名，如

Ｌｉｎｕｘ系统下的ｌｄ－ｌｉｎｕｘ．ｓｏ，它本身是个共享对象。装载器通常装入和运行动态连接器，而
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不是将控制直接传给应用程序。

动态连接器接着完成连接任务：

（１）把ｌｉｂｃ．ｓｏ的文本和数据装入内存并进行重定位，在ＩＡ３２／Ｌｉｎｕｘ系统上，共享库被装

载在起始地址为０ｘ４０００００００的地方（见图１０．８）。

（２）把ｍｙｌｉｂ．ｓｏ的文本和数据装入内存并进行重定位。

（３）重定位ｓｗａｐ２中任何对ｌｉｂｃ．ｓｏ或ｍｙｌｉｂ．ｓｏ定义的符号的引用。

最后，动态连接器将控制传递给应用程序。此后，共享库的位置被确定，并在该程序的

执行期间不再改变。

上面介绍了共享库的一种装入方式，即在应用程序被装入时，动态连接器装入和连接共

享库。还有另外一种方式，即应用程序在运行过程中通过显式的函数调用请求动态连接器

装入和连接共享库。两种方式的装入和连接过程本质上没有什么区别，我们不再介绍。

１０．１．９　处理目标文件的一些工具

在ＵＮＩＸ系统中，有很多工具可以用来帮助你理解和处理目标文件。尤其是，ＧＮＵ的

ｂｉｎｕｔｉｌｓ包特别有用，可以运行在每一种ＵＮＩＸ平台上。下面是一些工具的名称和功能简介。

ａｒ　　　创建静态库，插入、删除、罗列和提取成员。

ｓｔｒｉｎｇｓ 列出包含在目标文件中的所有可打印串。

ｓｔｒｉｐ 从一个目标文件中删除符号表信息。

ｎｍ 列出一个目标文件的符号表中定义的符号。

ｓｉｚｅ 列出目标文件中各段的名字和大小。

ｒｅａｄｅｌｆ 显示目标文件的完整结构，包括编码在ＥＬＦ头中的所有信息。它包括了ｓｉｚｅ

和ｎｍ的功能。

ｏｂｊｄｕｍｐ 所有二进制工具之母，可以显示目标文件中的所有信息。其最有用的功能是

反汇编．ｔｅｘｔ节中的二进制指令。

ＵＮＩＸ系统还提供ｌｄｄ程序用来处理共享库：

ｌｄｄ 列出可执行目标文件在运行时需要的共享库。

１０．２　Ｊａｖａ语言的运行系统

一般的高级语言程序如果要在不同的平台上运行，至少需要编译成不同的目标代码。

随着互联网的流行，不同类型的计算机通过网络共享数据和其他计算资源，人们希望同一版

本的程序能够在多个不同的平台上运行。Ｊａｖａ语言正是顺应这样的潮流而诞生的一种跨平
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台的编程语言。

Ｊａｖａ虚拟机技术则是实现Ｊａｖａ平台无关性特点的关键。Ｊａｖａ源程序被编译成与任何计

算机系统结构都无关的中间代码———Ｊａｖａ虚拟机语言（简称ＪＶＭＬ），任何机器只要安装了

Ｊａｖａ运行系统就能够运行这种中间代码。Ｊａｖａ虚拟机是一种抽象的机器，在实际的计算机

上通过软件模拟来实现，Ｊａｖａ运行系统就是Ｊａｖａ虚拟机的一个实现。本书将不加区分地使

用运行系统和虚拟机这两个概念。Ｊａｖａ虚拟机有自己的指令系统，也有自己的存储器区域。

它屏蔽了不同操作系统和机器设备的区别，在运行的ＪＶＭＬ程序和底层的硬件与操作系统

之间建立了一个缓冲区。ＪＶＭＬ程序只需要与虚拟机交互，不需要关心底层的硬件和操作系

统。

用虚拟机来实现一种程序设计语言的思想并不是Ｊａｖａ首创的，在Ｊａｖａ出现之前，ＵＣＳＤ

Ｐａｓｃａｌ系统就已在一种商业产品Ｐ－Ｃｏｄｅ机器中用到了这一思想。

１０．２．１　Ｊａｖａ虚拟机语言简介

Ｊａｖａ虚拟机用以支持ＪＶＭＬ这种中间语言，因此需要对ＪＶＭＬ的一些概念和术语进行简

要介绍，以更好地理解虚拟机。

Ｊａｖａ程序首先由Ｊａｖａ编译器把它编译成字节码，也就是ＪＶＭＬ程序，并被放置到后缀名

为“．ｃｌａｓｓ”的文件中。每个ｃｌａｓｓ文件是一个８位字节流，它包含一个Ｊａｖａ类或接口的信息。

由一张符号表和各方法的字节码序列以及其他辅助信息组成。下面我们介绍ｃｌａｓｓ文件中

最重要的几个部分。

（１）常量池（ｃｏｎｓｔａｎｔｐｏｏｌ）

常量池包含了在该ｃｌａｓｓ文件结构及其子结构中引用的各种类型（字符串、浮点等）的常

量，常量池的功能类似于传统程序设计语言中的符号表，但是它比通常的符号表包含更多的

信息。

（２）类成员信息

一个Ｊａｖａ类的成员信息放在两个长度可变的表中：域信息表和方法信息表。

（３）ＪＶＭＬ指令序列

一条ＪＶＭＬ指令由一个字节的操作码以及若干个供该操作使用的操作数构成。Ｊａｖａ虚

拟机上同样也有运行数据区，每个线程都有一个运行栈，该栈保存局部变量和计算的中间结

果，并参与方法的调用和返回。所有线程共享的堆用来动态分配对象。ＪＶＭＬ指令描述的就

是在这样的抽象机上进行的操作。图１０．１０中展示了一个ＪＶＭＬ程序的例子。

·０２３· 第１０章　编译系统和运行系统



　　　　　　　Ｊａｖａ源程序中的方法：　　　　　　　　　

ｉｎｔｃａｌｃｕｌａｔｅ（ｉｎｔｉ）｛

　　ｉｎｔｊ＝２；

　　ｒｅｔｕｒｎ（（ｉ＋ｊ）＊（ｊ－１））；

｝

对应的字节码程序：

ｉｎｔｃａｌｃｕｌａｔｅ（ｉｎｔｉ）

ｉｃｏｎｓｔ ２ ——— 在Ｊａｖａ栈中压入常数２

ｉｓｔｏｒｅ ２ ——— 将栈顶常数存放到局部变量２（ｊ）中

ｉｌｏａｄ １ ——— 将局部变量１（参数ｉ）压入栈顶

ｉｌｏａｄ ２ ——— 将局部变量２（参数ｊ）压入栈顶

ｉａｄｄ ——— 栈顶两整数相加，结果压栈

ｉｌｏａｄ ２ ——— 将局部变量２（参数ｊ）压入栈顶

ｉｃｏｎｓｔ １ ——— 在Ｊａｖａ栈中压入常数１

ｉｓｕｂ ——— 栈顶两整数相减，结果压栈

ｉｍｕｌ ——— 栈顶两整数相乘，结果压栈

ｉｒｅｔｕｒｎ ——— 将栈顶元素返回

图１０．１０　ＪＶＭＬ程序示例

图１０．１１　Ｊａｖａ的实现环境

１０．２．２　Ｊａｖａ虚拟机

Ｊａｖａ虚拟机一般由以下几个部分构成：类装载器（字节码验证器）、解释器或／和编译器、

还有包括无用单元收集器（ｇａｒｂａｇｅｃｏｌｌｅｃｔｏｒ）和线程控制模块在内的运行支持系统，另外还有

一些标准类和应用接口的ｃｌａｓｓ文件库。其组成情况如图１０．１１所示。
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首先运行Ｊａｖａ编译器把Ｊａｖａ应用程序编译成字节码程序。字节码程序可以在网络上

传送，在另一台机器的Ｊａｖａ虚拟机上运行。Ｊａｖａ虚拟机执行字节码的过程可以分为三步：代

码的装入、代码的验证和代码的执行。

代码的装入由类装载器完成，类装载器负责装入程序运行时需要的所有代码，其中包括

程序代码中用到的所有类。随后，被装入的代码由字节码验证器进行安全性检查，以确保代

码不违反Ｊａｖａ的安全性规则，字节码验证器还可以发现操作数栈溢出、非法数据类型转换

等多种错误，通过验证之后，代码就可以提交运行了。

Ｊａｖａ字节码的运行有两种方式：解释执行方式和即时编译（ｊｕｓｔ－ｉｎ－ｔｉｍｅｃｏｍｐｉｌａｔｉｏｎ）方

式。解释执行的缺点是太过简单而且速度很慢，早期的ＳＵＮＪＤＫ解释器要比类似的Ｃ＋＋代

码慢５～３０倍。即时编译方式是由即时编译器先将字节码编译成本地机器代码之后再执

行。即时编译的方法能够产生质量较高、执行速度较快的代码，但需要花费额外的编译时

间。需求驱动是即时编译的另一特点，一个方法直到被调用时才将字节码翻译成机器代码，

当一个方法被调用两次以上时，机器代码的执行效率便足以补偿编译耗费的时间。

Ｊａｖａ虚拟机还需要给字节码的执行提供其他运行时的支持。无用单元收集器用来管理

所有线程共享的运行时的数据空间。在Ｊａｖａ虚拟机的逻辑组件中，运行时数据空间包括

Ｊａｖａ栈、堆、方法区（ｍｅｔｈｏｄａｒｅａ）、常量池。其中Ｊａｖａ栈是每个Ｊａｖａ虚拟机线程私有的，与线

程同时创建同时结束。而堆、方法区、常量池则是所有线程共享的。堆是从中分配所有类实

例和数组的运行时的数据区。Ｊａｖａ对象从不被显式地回收，无用单元收集器自动地将程序

中不再用到的单元回收。方法区类似于传统语言的代码存储区，如ＵＮＩＸ进程中的．ｔｅｘｔ段，

它存储每个类的公用数据和方法代码。方法区逻辑上是堆的一部分，也由无用单元收集器

来管理，但是一些简单的实现可以选择不回收它。常量池是各个ｃｌａｓｓ文件中常量池的运行

时的表示，其内容包括从编译时已知的数值和文字到必须在运行时解析的方法和域引用。

常量池是方法区的一部分。我们将会在１０．３节中介绍无用单元收集技术。

Ｊａｖａ语言支持多线程，对于多线程的应用而言，线程调度和同步支持是多线程协同工作

正确性的重要保证。在典型的商务应用中，同步操作占了相当大的部分，因此高效地实现同

步也是高性能虚拟机的重要因素。对于线程的管理，虚拟机可以选择自己对程序中的多个

线程进行调度，也可以采用本地绑定（ｎａｔｉｖｅ－ｂｉｎｄｉｎｇ）的方法，将每一个Ｊａｖａ线程都映射为

实际运行的操作系统上的线程，使用操作系统的调度器来实现对它们的高效支持。

１０．２．３　即时编译器

由于ＪＶＭＬ语言平台无关的特点，ＪＶＭＬ程序的装载、连接、编译过程与传统程序设计语

言的编译过程相比更具有动态性，但是没有本质的区别，因此我们仅介绍即时编译器。

当一个类的某个方法第一次被调用时，虚拟机才激活即时编译器将它编译成机器代码，
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编译器被称为“即时”也源于此。即时编译器以一个方法为单位进行编译，能够生成较高质

量的代码，它生成的代码的执行速度可以达到解释执行的１０倍。

即时编译器的出现使得Ｊａｖａ程序的执行效率得到了很大提高，但是执行过程不得不等

待编译结束，因此使得执行时间变长。在传统的静态编译中，编译时间可以忽略不计，因为

经过一次编译得到的可执行文件，可以被多次执行。而对于即时编译器来说却并非如此，

即时编译器在运行时编译字节码，编译时间是运行时间的一部分。为了缓解执行效率和编

译开销的矛盾，很多虚拟机都会使用快速解释器和优化编译器的组合或者是简单编译器和

复杂编译器的组合。下面我们用一个具体的实现来示例即时编译器是如何动态地、按需地

编译一个方法的。

Ｉｎｔｅｌ开发的开放式运行平台（ＯｐｅｎＲｕｎｔｉｍｅＰｌａｔｆｏｒｍ，简称ＯＲＰ）是一个研究动态编译和

垃圾收集技术的开放资源研究性平台。它的即时编译器的动态性不仅表现在直到方法第一

次调用才进行编译，而且还体现在它能够动态评估不同的代码而采用不同的编译策略。

图１０．１２　即时编译方法

从图１０．１２可以看出，当一个类的方法表刚创建的时候，方法的代码指针并不是指向实

际的方法代码，而是一段ｃｏｍｐｉｌｅ－ｍｅ代码。顾名思义，ｃｏｍｐｉｌｅ－ｍｅ代码的作用就是编译自

己。所以当方法第一次被调用时，实际执行的是调用即时编译器来编译该方法的字节码。

编译器完成工作之后，ｃｏｍｐｉｌｅ－ｍｅ代码段将把方法表中的代码指针更新指向编译得到的本

地代码，并且执行第一次调用。方法再次被调用时，执行的就是本地代码了。

ＯＲＰ的编译器还实现了一个动态的重编译机制。这个重编译机制的关键在于对不同的

代码自适应、有选择地使用不同的编译方案：对于那些执行频率低的“冷”代码，采用快速而

较粗糙的编译器；而对执行频率高的“热”代码，则花更多时间对其做细致的编译。这个重编

译机制的自适应性表现在它能够收集运行时的信息，判断代码是否是热点，而及时地调整编

译策略。

图１０．１３展示了ＯＲＰ的编译结构。这个编译结构有三个重要的组成部分：快速代码生

成的编译器、优化编译器、统计信息。
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图１０．１３　ＯＲＰ的重编译机制

快速代码生成编译器，在ＯＲＰ中通常也被称为Ｏ１编译器。所有的方法在第一次被调

用时都用这个编译器编译成机器代码。ＯＲＰ快速编译器不但能达到比较理想的编译速度，

而且能够对机器代码进行轻量级的优化，产生的机器代码的执行速度要比解释执行快得多。

Ｏ１编译器的目标是快速地产生机器代码，并且维持一个合理的代码质量，它能够在对字节

码进行两次遍历后产生机器代码

Ｏ１编译器在机器代码中插入一些统计代码，用来收集统计信息，这些信息记录了方法

或一段循环代码被调用的次数。这些统计信息包含进行重编译的触发条件。有了统计信

息，就能够判断某段代码是否为“热”代码，当代码的调用次数达到某个阈值时，它将被优化编

译器重新编译。优化编译器对方法重新编译时还将利用Ｏ１编译器收集的这些统计信息。

优化编译器也叫Ｏ３编译器，它对代码进行更为细致的优化，产生质量较好的目标代

码。之后，当方法再次被调用时，就会执行优化版本的机器代码。Ｏ３编译器为了产生高质

量的目标代码，需要花更多时间在优化上。它采用传统的编译方法，为字节码建立一个中间

表示，基于中间表示进行全局优化。

ＯＲＰ就是这样采用简单编译器和复杂编译器的组合，构造了一个平衡编译时间和代码

质量的动态编译机制的。

＊１０．３　无用单元收集

理论上讲，无用单元（ｇａｒｂａｇｅ）就是那些在程序的继续运行过程中不会再被使用的数据

单元。被无用单元占据的内存空间应该被回收，以便给需要分配空间的变量使用，这样一个

处理过程就称之为无用单元收集（ｇａｒｂａｇｅｃｏｌｌｅｃｔｉｏｎ），俗称垃圾收集。该过程不需要程序员

的干预，它可以自动地执行对内存的这种管理。但它可能需要来自编译器、操作系统和硬件

方面的支持，并且由运行时系统来决定何时和怎样执行无用单元收集。

无用单元收集器（以下简称收集器）需要根据数据的活跃性来判断哪些是无用单元。由
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于实际上并非总能判断出一个数据记录的值以后是否还需要，因此收集器所使用的活跃性

分析采用稳妥的策略。该策略使得活跃性是通过根集（ｒｏｏｔｓｓｅｔ）以及从根集开始的可达性

来定义。按照这个策略所得到的可达记录并非都是真正活跃的，但是我们都保留它们；另一

方面，我们要求编译器努力极小化可达记录中实际上并不活跃的记录的数目。这样，通常所

指的无用单元是那些不可能从程序变量经指针链到达的堆分配记录。

函数式语言一般都用这种技术来回收内存空间。对于命令式语言Ｊａｖａ来说，它与Ｃ和

Ｃ＋＋语言不一样，对象和数组这样的数据都分配在堆上，在栈中有相应的指针指向它们，并

且语言不向使用者提供释放空间的函数。这样，一旦这些指针在栈中被释放后，堆中相应的

记录就很可能不可达，因此需要依靠收集器来回收它们。

本节我们简要介绍一些主要的无用单元收集方法，并且描述编译器和收集器之间的一

些相互影响，包括编译器提供给收集器的支持和收集器提供给编译器的接口。

１０．３．１　标记和清扫

标记和清扫收集方法首先标记堆上所有可达记录，然后回收未被标记的记录。

在进行无用单元收集时，全局可见的变量都被看作是活跃的，任何活跃着的过程的任何

一个活动记录中的局部变量也都被看作是活跃的。这样，根集就包含了全局变量、活动记录

栈中的局部变量和被活跃着的过程使用的寄存器。堆上活跃记录的集合也就是从根集开始

的任何一条指针路径上的记录的集合，它们可以看成是一个有向图，其中记录是结点，指针

是边，程序变量是根，因此任何图遍历算法，如深度优先算法，都可用于在这个图上标记所有

的可达记录。这就是标记阶段。

任何未被标记的记录都是无用单元，应该被回收。回收过程称为清扫。从堆的首地址

开始，逐个记录地考察整个堆，寻找未被标记的记录，把它们链成一个空闲链表。并且，这一

阶段同时清除被标记的记录的标记，以备下一轮收集。当空闲链表中的空间不足以支持程

序的存储分配请求时，就启动下一轮收集。

如果用户程序需要很多不同大小的记录，一个简单的空闲链表对于分配函数来说可能

显得效率不高。因为当分配一个大小为 ｎ字节的记录时，它可能需要沿着这个链表寻找，

直至找到一个大小合适的空闲块。我们可以通过建立有若干个空闲链表的一个数组来解决

这个问题，例如ｆｒｅｅｌｉｓｔ［ｉ］就是所有大小为２ｉ的空闲块的链表。这样，如果程序要分配一个

大小为ｎ（２ｋ－１＜ｎ≤２ｋ－１）的记录时，那就从ｆｒｅｅｌｉｓｔ［ｋ］中取一块。如果该链表为空，那就

从ｆｒｅｅｌｉｓｔ［ｋ＋１］中取一块，将其中一半分配给用户程序，剩余的一半链回到ｆｒｅｅｌｉｓｔ［ｋ］链表

中。如果空闲块大小小于２ｋ＋ｉ的所有链表均为空，而ｆｒｅｅｌｉｓｔ［ｋ＋ｉ］链表不为空，则从ｆｒｅｅｌｉｓｔ

［ｋ＋ｉ］链表中取一块，将其中的２ｋ大小分配给用户程序，而将剩余部分分割成若干块，分别

插入到ｆｒｅｅｌｉｓｔ［ｋ］～ｆｒｅｅｌｉｓｔ［ｋ＋ｉ－１］链表中。如果这样的操作失败，那就调用收集器来补充
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空闲链表。

传统的标记和清扫方法通常有两大问题。

首先是碎片（ｆｒａｇｍｅｎｔａｔｉｏｎ）问题，它可以分为外部碎片和内部碎片两个方面。外部碎片

是指当我们要分配一个ｎ字节大小的记录时，发现有很多小于 ｎ字节的空闲块存在，但就

是没有合适的空闲块可分配给这个记录。内部碎片就是说程序使用一个过大的记录而没有

拆分它，导致没有被使用的内存处于该记录中。碎片的后果就是空闲块和活跃记录交织在

一起，使得对大记录的分配非常困难。通过维护上面提到的一组空闲链表并合并相邻空闲

块可以缓解这个问题，但问题并没有消失。

第二个问题涉及引用局部性（ｌｏｃａｌｉｔｙｏｆｒｅｆｅｒｅｎｃｅ）问题。既然记录都不会被移动，那么活

跃记录在一次收集以后仍然在原位置，和空闲块相交织。然后，新记录使用这些空闲块，其

结果是不同年代的记录交织在一起。这给引用局部性带来了消极的影响，因为这种交织有

可能使得当前要使用的各个活跃记录被分散到很多的虚拟内存页中，这些页在内存中可能

被频繁地换进换出。在有虚存或缓存的计算机系统中，良好的引用局部性是非常重要的。

１０．３．２　引用计数

标记和清扫收集方法通过首先找出堆上所有可达记录来确定无用单元。我们也可以通

过记住有多少指针指向每个记录来直接完成，这称为记录的引用计数，记录的引用计数存在

该记录中。

在使用这项技术的系统中，编译器需要在每个出现指针存储的地方生成额外的指令，以

调整一些引用计数器的值。比如记录ｐ的引用存进ｘ．ｆ中，那么ｐ的引用计数值会加１，而

ｘ．ｆ原来指向的记录的引用计数值会减１。当一个记录的引用计数值为０的时候，就可以把

该记录加入空闲链表，并且被回收记录本身的指针域都要一一检查，它们所指向的记录的引

用计数值也都要减１。

引用计数算法看起来非常简单，具有吸引力，但是除了碎片和引用局部性问题外，它还

有两大问题：第一，它并不总是有效的；第二，很难提高效率。

（１）引用计数的技术对于循环的数据结构会失效。如果一组记录中的指针形成了一个

循环，那么，即使从根集已经不可能到达这些记录了，这些记录的引用计数也永远不可能减

到零。而且事实上，这种循环在一般的程序中经常会产生。

（２）引用计数的效率问题是它的代价。因为每当执行指针存储的时候，都需要执行额

外的指令来调整一些引用计数器的值。

上述问题使得引用计数技术近年来已失去了吸引力。对于大部分高性能的通用系统来

说，引用计数收集已经被跟踪型收集代替，这种收集器是在遍历可达记录图时，将活跃记录

和无用单元区分开来。１０．３．１节的标记和清扫收集方法就是一种跟踪型收集方法。
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但是引用计数方法本身还是有很多有意义的优点。例如，它回收迅速；另外，即使大部

分堆空间都被占据的时候，它的性能仍然不受影响，很多其他的收集器这时会需要更多的空

间用于交换以提高效率；还有，它可以被直截了当地做成完全渐增的和实时的。将来也许还

会发现这种技术的一些其他用途，也许在混合型的收集器中使用，也许通过特殊的硬件可以

提高它的性能。但是，一般来说，引用计数方法不会作为传统的单处理器上一种主要的无用

单元收集技术。

１０．３．３　拷贝收集

这个算法跟１０．３．１节中的标记和清除算法一样，它也遍历可达记录所组成的有向图，

只不过它在遍历的同时进行清扫，并且这种清扫主要是拷贝活跃记录。

通常，这种方法将整个堆空间分成大小相等的两块，每块都是连续的区域，一块叫做

ｆｒｏｍ ｓｐａｃｅ，另一块称做ｔｏ ｓｐａｃｅ。在程序运行时，只有ｆｒｏｍ ｓｐａｃｅ是可用的。当运行程序

要求内存时，就在ｆｒｏｍ ｓｐａｃｅ中向上线性地分配内存。当运行程序要求的内存分配超过了

ｆｒｏｍ ｓｐａｃｅ中空闲区域的大小时，运行程序暂时被停下来，拷贝收集器被激活，用来回收空

间。

拷贝收集器根据某种遍历算法将所有的活跃记录遍历一次，同时把它们从ｆｒｏｍ ｓｐａｃｅ

拷贝到ｔｏ ｓｐａｃｅ，并且在ｔｏ ｓｐａｃｅ中这些记录被紧缩到一边。一旦拷贝完成，ｔｏ ｓｐａｃｅ和

ｆｒｏｍ ｓｐａｃｅ的角色相互交换，然后程序继续运行。图１０．１４给出了收集前后的一个示例。

图１０．１４　拷贝收集

我们把这个算法讨论得稍微深入一点。对该算法来说，最基本的操作是指针的转移

（ｆｏｒｗａｒｄｉｎｇ）操作，就是把一个指向ｆｒｏｍ ｓｐａｃｅ的指针ｐ，修改成指向ｔｏ ｓｐａｃｅ中合适的位
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置，算法见图１０．１５。有３种情况需要分别对待：

（１）如果指针ｐ指向一个已经被拷贝到ｔｏ ｓｐａｃｅ的ｆｒｏｍ ｓｐａｃｅ记录，那么该记录的第

一个域，也就是ｐ．ｆ１ 是一个特殊的转移指针，它指示该记录拷贝在什么地方。因此，现在只

需要将它返回就可以了。

（２）如果指针ｐ指向的记录还没有被拷贝，那么就将它拷贝到ｔｏ ｓｐａｃｅ中ｆｒｅｅ所指位

置，并把这个转移指针赋给ｐ．ｆ１，也就是让ｐ．ｆ１指向该记录在ｔｏ ｓｐａｃｅ中的位置。

（３）如果ｐ不是指针，或者如果ｐ指向ｆｒｏｍ ｓｐａｃｅ之外的区域（如指向收集区域以外的

地方，或者指向ｔｏ ｓｐａｃｅ），那么对ｐ的转移操作将什么也不做。

　　　　　　　　　　ｆｕｎｃｔｉｏｎｆｏｒｗａｒｄ（ｐ）；

ｂｅｇｉｎ

ｉｆｐ指向ｆｒｏｍ ｓｐａｃｅｔｈｅｎ

ｉｆｐ．ｆ１ 指向ｔｏ ｓｐａｃｅｔｈｅｎ

ｒｅｔｕｒｎｐ．ｆ１

ｅｌｓｅ

ｂｅｇｉｎ

ｆｏｒｐ的每个域ｆｉｄｏｆｒｅｅ．ｆｉ：＝ｐ．ｆｉ；

ｐ．ｆ１：＝ｆｒｅｅ；

ｆｒｅｅ：＝ｆｒｅｅ＋记录ｐ的大小；

ｒｅｔｕｒｎｐ．ｆ１

ｅｎｄ

ｅｌｓｅｒｅｔｕｒｎｐ

ｅｎｄ

图１０．１５　转移指针的算法

从理论上来说，只要给足够的内存，拷贝收集器可以得到很高的效率。另外，它还可以

将活跃数据紧缩在一起，碎片情况消失，引用局部性得到改善。当然，在实际使用中，这些好

处会受到很多限制。首先，这个算法需要的空间是实际需要空间的两倍。其次，拷贝大记录

的代价太大。还有，如果遍历采用宽度优先搜索的话，引用局部性的改善不充分。但总的来

说，拷贝算法的前景是很好的，它被广泛用作其他无用单元收集算法的基础，如分代算法、渐

增式算法。

１０．３．４　分代收集

分代收集的原理基于对这样一个现象的观察：很多程序的运行过程中，新建记录很可能
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很快死去，不会出现对它的拷贝；反过来，一个记录在几次收集后还可到达的话，那么很可能

还会活跃到许多次收集后。因此收集器应该将精力集中到“年轻”的数据上，因为这里有相

对高的无用单元比率。

我们将堆分成代（ｇｅｎｅｒａｔｉｏｎ），最年轻的记录在 Ｇ０代，Ｇｉ（ｉ＞０）代中的记录比 Ｇｉ－１代中

的任何记录都要老。越年轻的代越被频繁地收集。

对Ｇ０ 代进行收集时，就是从根集开始，使用拷贝方法或者使用标记和清扫方法。但

是，这时的根集不仅仅是程序变量，它还包括 Ｇ１，Ｇ２，．．．中指向 Ｇ０的指针。如果这样的指

针太多的话，那么处理根的过程将比遍历 Ｇ０的可达记录的时间还要长。幸好，老记录指向

年轻得多的记录的情况极少出现。通常是较新的记录指向老记录。

为了避免确定 Ｇ０ 的根集时在 Ｇ１，Ｇ２，．．．中查找，我们需要编译器提供一些支持，让编

译过的程序运行时能记住哪些地方有老记录到新记录的指针。这样的方法有好几种：

（１）记忆集合　编译器产生指令，在每个形式为ｂ．ｆ：＝ ａ的修改存储单元的指令后，

将ｂ放到被修改记录的一个向量（记忆集合）中。然后在收集时，收集器扫描记忆集合，寻

找指进 Ｇ０ 的老指针ｂ．ｆ。

（２）卡标记　该方法将存储区域划分为大小为２ｋ的逻辑“卡”，一个记录可以占据一块

卡的一部分，或者从一块卡的中间开始，继续到下一块。每当地址ｂ的内容被更新时，包含

这个地址的卡就被标记。这里有一个字节数组用来做标记，字节索引可以通过将地址ｂ右

移ｋ位获得。

（３）页标记　该方法类似于卡标记方法，如果２ｋ 正好是页的大小，那么可以用操作系

统的虚拟内存管理机制来标记页，而不需要编译器生成额外的指令。

记忆集合的优点在于精确，因为它包含的是被更新的指针的地址，而卡标记方法的优点

在于简单。对于每条更新指令的维护，记忆集合的方法可能需要１０条额外的指令，而卡标

记最少情况下只需要２条额外指令就够了，它所需要的开销远远小于记忆集合方法。如果

将两种方法结合在一起使用，会带来更高的效率。

当收集开始时，记忆集合告诉我们，老一代的哪些记录（或者卡、页）可能包含指进 Ｇ０

的指针。这些指针是 Ｇ０根集的一部分。

通常，Ｇｉ（ｉ＞０）是按指数地大于 Ｇｉ－１，比如 Ｇ０是０．５兆字节大小，那么 Ｇ１ 应该是２兆

字节大小，Ｇ２ 就应该是８兆字节大小。假设 Ｇ０ 是当前要收集的代，它里面的活跃记录将拷

贝到 Ｇ１ 中。经过几次对 Ｇ０ 的收集之后，Ｇ１ 可能会聚集了相当数量的无用单元需要被收

集。因为 Ｇ０可能包含了很多指进 Ｇ１ 的指针，所以最好将 Ｇ０ 和 Ｇ１一起收集。和前面一

样，这时需要扫描记忆集合，以获得包含在 Ｇ２，Ｇ３．．．．．．中的那部分根。这样，各代都可能

被收集，当然，越老的代收集频率越低。
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１０．３．５　渐增式收集

虽然收集时间的总和只占整个程序运行时间很小的百分比，但是收集器仍然有可能偶

尔将运行程序中断相对长的时间。例如分代算法提到 Ｇ０，Ｇ１．．．．．．的大小呈指数变化，当

对较老或最老的代进行收集时，可能就需要较多的时间。对于交互式程序和实时程序来说，

这一点是难以接受的。而渐增式收集器或者并发收集器将程序运行和无用单元收集交错进

行，避免了出现这种长时间的中断。

在渐增式算法中，只有当运行程序请求时，收集器才开始工作；在并行算法中，收集器可

以在运行程序执行的任何指令之间进行工作。渐增式算法和并发算法面对的问题虽然类

似，但是显然后者更加复杂和困难。

这些收集算法的困难在于，当收集器在做遍历以得到一个可达记录图时，改变者并没有

停止修改可达记录图。因此，收集算法必须有某种方法来跟踪可达记录图的变化。面对这

些变化，也许需要重新计算可达记录图中的某些部分。已经有很多这方面的技术，我们在此

不作介绍。这些技术都需要编译器生成额外的指令提供支持，有些方法也可以利用虚拟内

存的硬件来实现。

１０．３．６　编译器与收集器之间的相互影响

在收集器的设计中，对收集器的底层有下面这些基本要求：

（１）收集器必须能确定堆上分配的记录大小，这样它们才能被拷贝；

（２）收集器必须能定位包含在堆记录里的指针，这样它们才能被跟踪和更新；

（３）收集器必须能定位所有在全局变量中的指针；

（４）收集器必须能在程序中任何一个可以进行收集的地方找到所有在活动记录栈中和

寄存器中的指针；

（５）收集器必须能找到所有由指针运算所产生的值指向的记录；

（６）收集器必须能在记录被移动时更新所有涉及到的指针值。涉及到的指针包括指向

它的指针，以及由指向它的指针经计算而得到的指针。

这些要求都必须通过编译器的支持才能得到满足，因为很多所需信息只有在编译时能

够获得。这是编译器必须对收集器提供支持的一些基本方面。上述６点中，对最后两点的

理解需要阅读下面的导出指针部分。

概括来说，对于使用无用单元收集技术的语言，它的编译器与收集器之间的相互影响一

般有下面这些：编译器生成（可能需要用收集器提供给它的接口函数）用来分配记录的代码；

编译器为每个收集周期提供根集元素的存储位置描述；编译器向收集器提供堆上数据记录
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的布局描述等等。

另外，对于渐增式收集和分代收集，编译器还必须生成一些额外的代码，如分代收集中

所讲的建立记忆集合的指令。

快速分配

某些编程语言和某些程序可以快速分配堆记录，同时也快速产生无用单元。对于函数

式语言来说尤其如此，因为它不鼓励更新旧的数据。

可以想像到，最快的分配记录和产生无用单元的速度是每遇到一条存储指令就分配一

个字，这是因为一个堆分配记录的每个字通常都需要被初始化。经验数据表明，不管采用什

么样的编程语言或者编写什么样的程序，每７条指令中就有一条是存储指令。因此，我们可

以认为每条运行指令要进行１／７个字的分配。

假设收集的代价可以通过调整分代收集的代的数目变得很小，那么仍然需要可观的代

价用于创建堆记录。若想最小化这样的代价，应该使用拷贝收集方法，因为它供分配的空间

是连续空间，而不是空闲链表。若ｆｒｅｅ指针指示下一个空闲位置，ｌｉｍｉｔ指针指示空闲区域

的末端（见图１０．１４），要分配一个 Ｎ字节大小的记录，一般是调用分配函数，下面列出其执

行步骤：

（１）分配函数的调用序列；

（２）测试ｆｒｅｅ＋Ｎ＜ｌｉｍｉｔ？（如果失败，则调用收集器）

（３）ｒｅｓｕｌｔ：＝ｆｒｅｅ；

（４）将ｆｒｅｅ开始的Ｎ个字节都清空；

（５）ｆｒｅｅ：＝ｆｒｅｅ＋Ｎ；

（６）分配函数的返回序列：

（ａ）将ｒｅｓｕｌｔ移到对后面的计算有用的某个地方；

（ｂ）用一些有用的值将该记录初始化。

通过将分配函数在每个分配记录的地方进行内联展开，步骤（１）和（６）可以删除。步骤

（３）经常可以删除，将它合并到步骤（ａ）即可，步骤（４）也可以删除，用步骤（ｂ）就可以了。步

骤（ａ）和（ｂ）之所以编号不同，是因为它们应该被看成是有用计算中的一部分，而不属于分配

开销。

步骤（２）和（５）不能删除，但是如果在同一基本块中不止一个分配，则它们可以被多个分

配操作共享。将ｆｒｅｅ和ｌｉｍｉｔ放在寄存器中，步骤（２）和（５）总共用３条指令就可以完成。

通过这种合并技术，分配一个记录并且最终回收它的开销大约只需要４条指令就可以

了。
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堆上数据布局的描述

收集器必须能够处理各种类型的数据，这些类型包括链表、树、程序声明的类型等等。

它必须能够知道每种类型的域的数目，以及其中哪些是指针域。

对于静态类型化的语言，如Ｐａｓｃａｌ，或者面向对象的语言，如Ｊａｖａ，确定堆记录最简单的

方法就是让每个记录的第一个字指向一个特殊的类型或者类的描述符记录。该描述符记录

会告知该记录的大小以及每个指针域的位置。

这样，对于静态类型化语言，每个记录有一个字（描述符指针）的开销用于收集。但是对

于面向对象语言，每个对象本来就需要这样一个描述符指针用来实现对方法的动态查找，因

此每个对象不存在用于收集的额外开销。

类型或类的描述符必须由编译器的语义分析阶段所得的静态类型信息来生成。描述符

指针将是运行时系统的ａｌｌｏｃ函数的参数。

除了描述堆上每个记录外，编译器还必须为收集器确定每个包含指针的临时变量和局

部变量，不管它们是在一个寄存器中还是在一个活动记录中。因为每条指令都可能改变活

跃临时变量的集合，因此指针映像（指活跃指针的集合）在程序的每个点都可能不同。于是，

为简单起见，编译器一般只在收集工作可以启动的地方描述指针映像。这些地方是ａｌｌｏｃ函

数的调用点；还有，因为任何函数调用可能调用一个会调用ａｌｌｏｃ的函数，因此在每个函数调

用点必须描述指针映像。

指针映像最好是用返回地址作为键值，即一个处于地址ａ处的函数调用最好用紧跟在

它后面的返回地址来索引，因为返回地址是收集器在相邻活动记录中能看到的值。对于在

该调用后立即活跃的每个指针，指针映像告诉我们存放该指针的寄存器或该指针在活动记

录中的地址。

在收集开始时，为了获得所有的根，收集器从栈顶开始，对所有的活动记录逐个地往下

遍历栈。其中每个返回地址都是描述下一个活动记录的指针映像入口的关键字。在每个活

动记录中，收集器从来自这个活动记录的指针去进行标记（如果是标记和清扫方法的话）或

者转移（如果是拷贝收集的话）。

对于被调用者承担保存责任的寄存器需要做特殊处理。假设函数ｆ调用ｇ，ｇ又调用

ｈ。ｈ知道在它的活动记录内保存了哪些被调用者承担保存责任的寄存器，并且在它的指针

映像中提到这个事实；但是ｈ不知道它所保存的这些寄存器中哪些寄存器含有指针。因此

ｇ的指针映像必须描述，在它保存的由被调用者承担保存责任的寄存器中，在 ｈ的调用点

哪些含有指针。
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导出指针

程序的指针有时可能指在一个堆记录的中间，或者指在这个记录的前面或后面。例如

表达式ａ［ｉ－２０００］经编译后被当作 Ｍ［ａ－２０００＋ｉ］来计算：

　　ｔ１：＝ａ－２０００

　　ｔ２：＝ｔ１＋ｉ

　　ｔ３：＝Ｍ［ｔ２］

如果表达式ａ［ｉ－２０００］出现在一个循环内部，那么代码优化可能会将ｔ１：＝ａ－２０００作为循

环不变计算提升到该循环外面。如果该循环包括了一个ａｌｌｏｃ调用，并且一个收集发生时ｔ１

还是活跃的，那么，收集器是否会感到困惑？因为指针ｔ１ 没有指向一个记录的开头，甚至出

现更坏的情况，它指向一个不相关的记录。

我们称ｔ１ 是从基指针ａ导出的指针。指针映像必须能识别导出指针，并且知道每个导

出指针的基指针是哪个指针。于是，当收集器将ａ重新分配到地址ａ′时，它必须把ｔ１ 调整到

ｔ１：＝ｔ１＋ａ′－ａ。

当然，这意味着，只要ｔ１是活跃的，ａ就必须保持活跃。我们考虑图１０．１６左边的一个

函数体，其执行语句就是一个循环，该函数体的实现在图１０．１６的右边，假定数组分配在堆

上。如果不存在ａ的其他使用，那么变量ａ在对ｔ１ 的赋值后不再活跃。但是和返回地址Ｌ２

相关的指针映像将不能适当地解释ｔ１。于是，对于编译器的活跃变量分析来说，一个导出指

针的活跃隐含地要求保持它的基指针活跃。

　　　　　　ｖａｒａ：ａｒｒａｙ［１．．１００］ｏｆｉｎｔｅｇｅｒ：＝０；　　　　　　　　ｒ１：＝１００

　　ｉ：ｉｎｔｅｇｅｒ； 　ｒ２：＝０

ｂｅｇｉｎ 　ｃａｌｌａｌｌｏｃ

　　ｆｏｒｉ：＝２００１ｔｏ２１００ｄｏ 　ａ：＝ｒ１

　　　　ｆ（ａ［ｉ－２０００］） 　ｔ１：＝ａ－２０００

ｅｎｄ 　ｉ：＝２００１

Ｌ１：ｒ１：＝ Ｍ［ｔ１＋ｉ］

　ｃａｌｌｆ

Ｌ２：ｉｆｉ≤２１００ｇｏｔｏＬ１

图１０．１６　一个函数体及它的实现
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习　题　１０

１０．１　如果ｃｆｉｌｅ是一个Ｃ语言源程序（注意，该文件名没有后缀），在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上，命令

ｃｃｃｆｉｌｅ

的结果是错误信息

／ｕｓｒ／ｂｉｎ／ｌｄ：ｃｆｉｌｅ：ｆｉｌｅｆｏｒｍａｔｎｏｔｒｅｃｏｇｎｉｚｅｄ：ｔｒｅａｔｉｎｇａｓｌｉｎｋｅｒｓｃｒｉｐｔ

／ｕｓｒ／ｂｉｎ／ｌｄ：ｃｆｉｌｅ：１：ｐａｒｓｅｅｒｒｏｒ

ｃｏｌｌｅｃｔ２：ｌｄｒｅｔｕｒｎｅｄ１ｅｘｉｔｓｔａｔｕｓ

请解释为什么会是这样的错误信息。

１０．２　Ｃ语言程序（存储为一个文件）

ｌｏｎｇｇｃｄ（ｐ，ｑ）

ｌｏｎｇｐ，ｑ；

｛　

ｉｆ（ｐ％ｑ＝＝０）

ｒｅｔｕｒｎｑ；

ｅｌｓｅ

ｒｅｔｕｒｎｇｃｄ（ｑ，ｐ％ｑ）；

｝

ｍａｉｎ（）

｛　

ｐｒｉｎｔｆ（��＼ｎ％ｌｄ＼ｎ��，ｇｃｄｘ（４，１２））；

｝

在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上用ｇｃｃ命令得到的编译结果如下：

Ｉｎｆｕｎｃｔｉｏｎ�ｍａｉｎ�：

ｕｎｄｅｆｉｎｅｄｒｅｆｅｒｅｎｃｅｔｏ�ｇｃｄｘ�

ｌｄｒｅｔｕｒｎｅｄ１ｅｘｉｔｓｔａｔｕｓ．

请问，这个ｇｃｄｘ没有定义，是在编译时发现的，还是在连接时发现的？试说明理由。

１０．３　一个Ｃ程序的三个文件的内容如下：

ｈｅａｄ．ｈ：

ｓｈｏｒｔｉｎｔａ＝１０；

ｆｉｌｅ１．ｃ：

＃ｉｎｃｌｕｄｅ��ｈｅａｄ．ｈ��
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ｍａｉｎ（）

｛

｝

ｆｉｌｅ２．ｃ：

＃ｉｎｃｌｕｄｅ��ｈｅａｄ．ｈ��

在Ｘ８６／Ｌｉｎｕｘ机器上用命令

ｃｃｆｉｌｅ１．ｃｆｉｌｅ２．ｃ

编译，其结果报错的主要信息如下：

ｍｕｌｔｉｐｌｅｄｅｆｉｎｉｔｉｏｎｏｆ�ａ�

试分析为什么会报这样的错误。

１０．４　一些Ｃ程序设计的教材上指出：“在需要使用标准Ｉ／Ｏ库中的函数时，应在程序前使用

＃ｉｎｃｌｕｄｅ＜ｓｔｄｉｏ．ｈ＞

预编译命令，但在用ｐｒｉｎｔｆ和ｓｃａｎｆ函数时，则可以不要。”事实上，并非仅限于这两个函数。例如下面的

Ｃ程序编译后运行时输出字符Ａ并换行，它并没有预编译命令＃ｉｎｃｌｕｄｅ＜ｓｔｄｉｏ．ｈ＞。试解释为什么。

ｍａｉｎ（）

｛　

ｐｕｔｃｈａｒ（�Ａ�）；

ｐｕｔｃｈａｒ（�＼ｎ�）；

｝

１０．５　Ｃ的一个源文件可以包含若干个函数，该源文件经编译可以生成一个目标文件；若干个目标文

件可以构成一个函数库。如果一个用户程序引用库中的某个函数，那么，在连接时的做法是下面三种情况

的哪一种，说明你的理由。

（ａ）将该库函数的目标代码连到用户程序；

（ｂ）将该库函数的目标代码所在的目标文件连到用户程序；

（ｃ）将该函数库全部连到用户程序。

１０．６　ｃｃ是ＵＮＩＸ系统上Ｃ语言编译命令，－ｌ是连接库函数的选择项。某程序员自己编写了两个函

数库ｌｉｂｕｓｅｒ１．ａ和ｌｉｂｕｓｅｒ２．ａ（库名必须以ｌｉｂ为前缀），当用命令

ｃｃｔｅｓｔ．ｃ－ｌｕｓｅｒ１．ａ－ｌｕｓｅｒ２．ａ

编译时，报告有未定义的符号，而改用命令

ｃｃｔｅｓｔ．ｃ－ｌｕｓｅｒ２．ａ－ｌｕｓｅｒ１．ａ

时，能得到可执行程序。试分析原因。

１０．７　现将图１０．２的ｓｗａｐ．ｃ编译成可重定位目标文件ｓｗａｐ．ｏ。对于在ｓｗａｐ．ｏ中定义或引用的符号，

请说明它是否在ｓｗａｐ．ｏ的．ｓｙｍｔａｂ节中有相应的符号表条目？如果有，指出该符号被定义的模块（ｓｗａｐ．ｏ

·５３３·习　题　１０



或ｍａｉｎ．ｏ）、符号类型（ｌｏｃａｌ、ｇｌｏｂａｌ或ｅｘｔｅｒｎ），以及所在节（．ｔｅｘｔ、．ｄａｔａ或．ｂｓｓ）。

符号 在ｓｗａｐ．ｏ的．ｓｙｍｔａｂ节中有条目？ 符号类型 由哪个模块定义 所在节

ｂｕｆ

ｂｕｆｐ０

ｂｕｆｐ１

ｓｗａｐ

ｔｅｍｐ

１０．８　修改习题１０．２中的程序，将ｍａｉｎ函数中的ｇｃｄｘ改为ｇｃｄ，并将修改后的程序保存在ｇｃｄ．ｃ中。

对该程序采用以下两种方式进行编译、连接：

ｇｃｃ－ｏｇｃｄ１ｇｃｄ．ｃ

ｇｃｃ－ｓｔａｔｉｃ－ｏｇｃｄ２ｇｃｄ．ｃ

所产生的可执行目标文件ｇｃｄ１和ｇｃｄ２的大小并不相同，前者约１１Ｋ，后者却要接近１Ｍ。请分析产生这种

不同的原因，它们在执行时存在什么样的差异。

１０．９　ａ和ｂ表示当前目录中的目标模块或静态库，ａ→ｂ表示ａ依赖于ｂ，即ｂ定义了被ａ引用的符

号。对于以下情况，给出最小的命令行（即包含最少数目的目标文件和库参数），从而使静态连接器能解析

所有的符号引用。

（１）ｐ．ｏ→ｌｉｂｘ．ａ

（２）ｐ．ｏ→ｌｉｂｘ．ａ→ｌｉｂｙ．ａ

（３）ｐ．ｏ→ｌｉｂｘ．ａ→ｌｉｂｙ．ａ并且ｌｉｂｙ．ａ→ｌｉｂｘ．ａ→ｐ．ｏ

１０．１０　假设ｍａｉｎ调用函数ｆ，被调用者承担保存责任的寄存器含的值都是０。然后，ｆ保存它将要使

用的被调用者承担保存责任的寄存器；并在其中一部分中存放指针，在另一部分中存放整数，对剩下的没

有动作；再下一步调用函数ｇ。现在ｇ也保存一些被调用者承担保存责任的寄存器，将一些指针和整数放

到其中，然后调用ａｌｌｏｃ，它启动无用单元收集工作。

（１）阐明函数ｆ和ｇ的指针映像。

（２）写出无用单元收集器为了恢复所有指针的确切位置而需要的步骤。
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＊第１１章　面向对象语言的编译

软件系统的规模越来越大，并且日趋复杂，以更有效和更透明的方法来开发这样的系统

的呼声与日俱增。最终的目标是从已做好的标准构件去构造软件系统，就像现在构造硬件

系统那样。模块化、模块的可重用性、模块的可扩充性和抽象性是朝向这个目标的一些尝

试，而面向对象语言在这些方面提供了一种新的可能性。现在，面向对象已被看成管理复杂

软件系统的一种重要风范。

本章概述面向对象语言的重要概念和实现技术。为突出一些重要概念的实现技术，我

们以Ｃ＋＋语言为例，介绍如何将Ｃ＋＋程序翻译成Ｃ程序；实际的编译器大都把Ｃ＋＋程序直

接翻译成低级语言程序，而不是把Ｃ语言作为中间语言并利用Ｃ语言编译器。

１１．１　面向对象语言的概念

面向对象语言可以看成是命令式语言，除了变量、数组、结构和函数等熟知的概念外，它

还引入一些新概念。本章只讨论其中一些概念。

１１．１．１　对象和对象类

命令式语言的主要模块化单元是过程（包括函数）。在数据的复杂性与处理的复杂性相

比显得微不足道时，这是适宜的抽象和模块化。但是，当任务的描述和有效的解决方案需要

使用复杂的数据结构时，单用函数进行模块化是不够的。有效处理这些任务的合适抽象级

别应该是允许把数据结构和操作这些数据结构的相关函数封装在一个单元中。

面向对象语言的最基本的概念是对象。一个对象由一组属性和操作于这组属性的过程

组成，属性到值的映射称为对象的状态，过程也叫做方法。属性和方法共同形成了对象的特

征。于是，对象封装了数据及其上的操作。面向对象语言最重要的基本操作是激活对象 ｏ

的方法ｍ，写成ｏ．ｍ。在这儿，对象扮演着主要角色，而方法是对象的成分并且从属于对

象。

为了说明面向对象的使用，以二维图形对象为例。圆、椭圆、矩形、三角形、多边形、点、

线和折线等都是图形对象。图形对象组合在一起又形成新的类型：复合图形对象。每一类

图形对象有它自己的特性，但是各类图形对象也具有一些公共的性质。于是，对各类图形对



象都有用的构件箱至少应包含复制、平移、删除和缩放等操作。

以复制为例来说明面向对象技术的优点。对于像复制这样的操作，被操作对象的准确

类型是无关紧要的，因而不必给出。因为，复制一个复合对象可描述为：复制该复合对象的

所有子对象，再把这些复制品组成一个新的复合对象。在面向过程的实现中，为了能够复制

所有类型的图形对象，必须这样定义复制函数：它首先确定被复制对象的类型，然后，调用相

应类型的特定复制函数。该函数的一个缺点是，图形对象的所有类型以及它们的复制函数

通过该函数及该函数解释的表示图形对象的数据结构彼此关联起来。结果是，一个程序包

含了所有这些复制函数，即使图形对象的许多类型在这个程序中实际上并不需要。这样，该

程序的规模没有必要地变大了。另一个问题是扩充变得复杂起来。例如，若需要把另一个

基本类型加入到构件箱，那么上述复制函数必须扩充，所解释的数据结构也必须修改。在最

坏的情况下，构件箱的所有程序块都不得不重新编译，当这些程序依赖于由该复制函数解释

的公共数据结构时，就会发生这种情况。

而在面向对象的实现中，每个对象有它自己的复制函数，激活该函数并不需要知道准确

的对象类型。新的基本类型也可以直接加进去，构件箱中的原来部分可以维持不变，不必重

新编译就可继续使用。对于大家关心的模块性和扩充性，面向对象的方法给出了相当可观

的改进。

面向对象语言拓广了Ｐａｓｃａｌ和Ｃ等命令式语言的类型概念，增加了对象类（简称类）的

概念。一个对象类规范了该类中对象的属性和方法，包括它们的类型和原型（参数和返回值

类型）。一个对象要想属于该类，它必须含有这些特征，当然还可以含有其他一些特征。某

些面向对象的语言，例如Ｅｉｆｆｅｌ，允许对方法进一步规范，例如规定方法的前置条件和后置条

件，这是提供一种限制方法含义（语义）的手段。

对象类形成了面向对象语言的模块单元。对于上面描述的图形对象，可以为不同类型

的图形对象定义不同的对象类，用对象类库来实现构件箱。

同一类中的不同对象，它们的属性值可能不一样，因此它们必须有自己的存放属性的存

储单元；但是，它们的方法是一样的，因此它们可以共享方法的代码。这一原则指导１１．２节

开始介绍的Ｃ＋＋程序到Ｃ程序的翻译。

下面将把术语“类”和“类型”看成是同义的。

１１．１．２　继承

继承定义为类Ａ的所有特征并入到新的类Ｂ，Ｂ可以进一步定义自己的一些其他特征，

在一定条件下还可以重写或覆盖（ｏｖｅｒｗｒｉｔｅ）从 Ａ继承来的方法。某些语言允许重新命名继

承来的特征，以避免名字冲突，或者允许在新的上下文中使用更有意义的名字。

如果类 Ｂ继承类Ａ，那么类 Ｂ叫做类Ａ的派生类，而类 Ａ叫做类Ｂ的基类。
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继承是面向对象语言最重要的概念之一。继承的层次性允许把类库结构化和引入不同

级别的抽象。仍以图形对象的例子来说明这一点。图１１．１给出了图形类库中继承层次的

一部分。在该图中，用椭圆表示对象类，椭圆中包括类名和该类的部分方法；继承由箭头表

示。例如，图形对象类ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ有方法ｔｒａｎｓｌａｔｅ和ｓｃａｌｅ，那么所有的图形对象都可以被

平移（ｔｒａｎｓｌａｔｅ）和缩 放（ｓｃａｌｅ）。封闭图 形类 ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ和折 线类 ＰｏｌｙＬｉｎｅ从 类

ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ继承了这些方法。在类ＰｏｌｙＬｉｎｅ中，这些被继承的方法被覆盖，并且引入计算周

长的方法ｌｅｎｇｔｈ。类ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ引入新方法ａｒｅａ，它计算封闭图形对象的面积。多边形类

ＰｏｌｙＧｏｎ同时继承类ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ和类ＰｏｌｙＬｉｎｅ，其中ａｒｅａ被覆盖。最后，矩形类Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ

继承类ＰｏｌｙＧｏｎ并且覆盖ａｒｅａ。

图１１．１　图形对象的继承层次结构

虽然方法ｔｒａｎｓｌａｔｅ和ｓｃａｌｅ在类ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ中引入，但是它们却不能在这儿定义。因

为这些方法只能结合具体的图形对象来定义，例如椭圆类Ｅｌｌｉｐｓｅ和折线类ＰｏｌｙＬｉｎｅ。不过，

这些方法在类ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ中引入，意味着每个图形对象必须有这些方法，虽然这儿并不提

供它们的实现。包含未定义方法的类叫做抽象类，它没有自己的任何对象实例。

类似地，类ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ引入方法ａｒｅａ，但该方法也不能在这个类中定义。ａｒｅａ首先在

类Ｅｌｌｉｐｓｅ和类ＰｏｌｙＧｏｎ中定义。但是，对一般的多边形而言，面积计算是复杂的，它取决于

该多边形能划分成多少个三角形以及这些三角形的面积和。另一方面，矩形的面积计算是

简单的。如果矩形经常使用，最好在类Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ中以更有效的方法实现ａｒｅａ，如引入矩形的

边长属性，利用它们直接计算面积。对于类ＰｏｌｙＬｉｎｅ的所有方法，类ＰｏｌｙＧｏｎ最好接管所有

这些方法，不作任何覆盖。

由上所述，继承概念提供了这样的可能性：用简单的办法可以重用部分现有实现，或扩

充它们，还可以重写个别方法以适应局部的特殊需求和环境。
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此外，任何事物，如果它能用较高级别的抽象表述，那么它就有较广的应用可能性，因而

有较大程度的可重用性。所以应尽可能使用高的抽象级别。另一方面，有时必须转移到更

具体的级别，使得在解决某些特定问题时有更多的结构可用。假定图形对象的一种变换可

以由一串平移、缩放和其他一些图形对象的操作描述，那么该变换可以用一个函数实现，该

函数对任何类型的图形对象都可用。如果无抽象类并且编译器要进行类型检查，那么需要

为每个类写一个这样的函数，即使这些函数的实现具有相同的内容。

于是，类型化的面向对象语言考虑其类型系统中的继承层次结构。如果类Ｂ继承类Ａ，

那么指派给Ｂ的类型是指派给Ａ的类型的子类型。子类型的每个对象自动地是它超类型

的一个元素。一个继承类是被它继承的类的子类。这样就有下列结果：

（１）子类型规则

当某个类型的一个对象在某个输入位置（函数的输入参数、赋值的右部）被需要或作为

函数的返回值时，其任何子类型的对象允许出现在这些地方。

类 Ｂ的一个对象，若它不同时是 Ｂ的某个真子类的对象，那么称该对象是 Ｂ的一个真

对象，称 Ｂ是该对象的运行时类型。这样，每个对象有惟一且确定的运行时类型，它是该对

象所属的最小类型。此外，一个对象也是它运行时类型的每个超类型的元素。

凭借子类型规则，面向对象语言的方法可以接受运行时类型不同（因而结构也不同）的

对象，例如在参数位置就可以这样。这是多态性的一种形式。

继承的子类型规则，以及继承类可以覆盖被继承的方法，引起了一个有意思的结果。它

对编译器来说是重要的。例如有一个函数ｆ，它允许类ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ的对象作为参数，并假

定ｆ调用该参数的ａｒｅａ方法。因为类ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ不能定义ａｒｅａ方法，因此调用的实参肯

定是类ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ的子类的对象，而不是它本身的真对象。下面是一般性的规则。

（２）方法选择规则

如果类 Ｂ继承类Ａ并且重写了方法ｍ，那么对类 Ｂ的对象ｂ来说，即使它作为类 Ａ的

对象使用，也必须使用在类 Ｂ中定义的方法ｍ。

该规则给编译器提出一个问题：编译器必须会产生调用一个方法的代码，但在编译时它

很可能确定不了究竟要调用哪一个方法。对上面的例子来说，在ｆ的代码生成中，编译器不

知道应该把名字ａｒｅａ绑定到哪个类的ａｒｅａ方法。一般来说，这个绑定只有在运行时当实参

已经明确的情况才能完成，这样的绑定叫做动态绑定。因此，我们也可以把方法选择规则表

述如下：

（３）动态绑定规则

当对象ｏ的一个方法可能被子类重新定义时，如果编译器不能确定ｏ的运行时类型，那

么必须对该方法进行动态绑定。

本节的主要部分讨论继承的有效实现。
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１１．１．３　信息封装

大多数面向对象语言提供了一种机制，它可用来将类的特征分成私有的（ｐｒｉｖａｔｅ）和公

共的（ｐｕｂｌｉｃ）。私有特征完全不可见，或者至少在某个上下文中不可见。某些面向对象语言

用不同的上下文区分作用域，如“在一个类中”、“在派生类中”、“在友元类中”等等。语言构

造或一般规则可以指明上下文的可见、可读、可写或可调用特征。

由编译器来实现这些作用域规则是简单而又明显的。因此，虽然信息封装是非常重要

的，但是下面不讨论它的实现。

现在，我们把到目前为止讨论的概念小结如下：

（１）面向对象语言引入了新的模块化单元：对象类。对象类可以封装数据及在这些数

据上的操作。

（２）继承概念对构造现有模块（对象类）的派生模块是极其有用的。

（３）面向对象语言的类型系统使用继承概念：继承类是基类的子类型，它们的对象可以

用在基类的对象所允许出现的任何地方。

（４）继承层次结构把不同级别的抽象引入程序。即在程序或系统的不同点使用不同级

别的抽象。

（５）抽象类型可用于规格说明，通过逐步继承而求精，直至最终的实现。也就是说，它

提供从规格说明经过逐步设计到各种实现的无缝转变。

本章将以面向对象语言Ｃ＋＋和Ｅｉｆｆｅｌ为例。

１１．２　方法的编译

本节用具体的例子来说明方法的编译。首先，用Ｃ＋＋实现前一节图形对象的类层次结

构的一部分。

先定义一般的图形对象类ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ如下：

　　ｃｌａｓｓＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ｛

ｖｉｒｔｕａｌｖｏｉｄｔｒａｎｓｌａｔｅ（ｄｏｕｂｌｅｘ ｏｆｆｓｅｔ，ｄｏｕｂｌｅｙ ｏｆｆｓｅｔ）；

ｖｉｒｔｕａｌｖｏｉｄｓｃａｌｅ（ｄｏｕｂｌｅｆａｃｔｏｒ）；

．．．　　／／可能还有一些其他方法

｝；

其中方法ｔｒａｎｓｌａｔｅ和ｓｃａｌｅ声明为虚方法。在Ｃ＋＋中，这是要求它的派生类重写此方法。

类ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ的一个特别重要的子类是点类Ｐｏｉｎｔ。几乎每一种具体的图形对象类的
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实现都以某种方式使用点。类Ｐｏｉｎｔ的定义如下：

　　ｃｌａｓｓＰｏｉｎｔ：ｐｕｂｌｉｃＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ｛

ｄｏｕｂｌｅｘｃ，ｙｃ；

ｐｕｂｌｉｃ：

ｖｏｉｄｔｒａｎｓｌａｔｅ（ｄｏｕｂｌｅｘ ｏｆｆｓｅｔ，ｄｏｕｂｌｅｙ ｏｆｆｓｅｔ）｛

ｘｃ＋＝ｘ ｏｆｆｓｅｔ；

ｙｃ＋＝ｙ ｏｆｆｓｅｔ；

｝

ｖｏｉｄｓｃａｌｅ（ｄｏｕｂｌｅｆａｃｔｏｒ）｛

ｘｃ＊＝ｆａｃｔｏｒ；

ｙｃ＊＝ｆａｃｔｏｒ；

｝

Ｐｏｉｎｔ（ｄｏｕｂｌｅｘ０＝０，ｄｏｕｂｌｅｙ０＝０）｛ｘｃ＝ｘ０；ｙｃ＝ｙ０；｝

ｖｏｉｄｓｅｔ（ｄｏｕｂｌｅｘ０，ｄｏｕｂｌｅｙ０）｛ｘｃ＝ｘ０；ｙｃ＝ｙ０；｝

ｄｏｕｂｌｅｘ（ｖｏｉｄ）｛ｒｅｔｕｒｎｘｃ；｝

ｄｏｕｂｌｅｙ（ｖｏｉｄ）｛ｒｅｔｕｒｎｙｃ；｝

ｄｏｕｂｌｅｄｉｓｔ（Ｐｏｉｎｔ＆）；

｝；

一个点有ｘ和ｙ坐标ｘｃ和ｙｃ，它们表示点在二维空间中的位置。ｘｃ和ｙｃ是点的私有数

据，只能在该类的方法中访问（或者由友元函数访问）。在类Ｐｏｉｎｔ中定义的方法是公共的，

它可以由知道一个点的任何场合使用。例如，如果ｐ是一个点，那么ｐ．ｘ（）激活ｐ的方法ｘ

并且返回ｐ的ｘ坐标；ｐ．ｔｒａｎｓｌａｔｅ（１，２）通过改变ｐ的坐标，使它在ｘ轴方向上移动一个单位，

在ｙ轴方向上移动两个单位。

一般而言，对一个对象ｏ，它的带有参数ａｒｇ１，ａｒｇ２．．．．．．的方法 ｍ由ｏ．ｍ（ａｒｇ１，

ａｒｇ２．．．．．．）激活。

将一个Ｃ＋＋语言的类翻译成Ｃ语言的程序段，主要工作有如下几点（由继承引出的问

题放在１１．３节考虑）。

（１）将Ｃ＋＋语言中一个类的所有非静态属性构成一个Ｃ语言的结构类型，取类的名字

作为结构类型的名字。

（２）类的静态属性是该类的所有对象所共有的，应当翻译成Ｃ中的全局变量，但是需要

改一个名字。根据下面（４）的（ａ），读者应该明白如何改名。

（３）Ｃ＋＋语言中类的对象声明不加翻译就成了Ｃ语言中相应结构类型的变量声明，不

管对象声明出现在程序中的什么地方。

（４）在解释类的非静态方法的翻译之前，我们先做个约定。我们知道，在Ｃ＋＋语言中，
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函数的参数传递有值调用和引用调用两种方式，当形式参数名前加字符 ＆时，表示该参数

是引用调用。但是Ｃ语言的参数传递只有值调用。为简洁起见，我们下面假定Ｃ也有引用

调用方式，也用字符＆表示这种方式，以避免在解释如何翻译引用调用上花笔墨。

将Ｃ＋＋语言中类的非静态方法翻译成Ｃ语言的函数，对应的方法和函数的区别如下：

（ａ）由于类声明在Ｃ＋＋语言中形成一层作用域，类中方法声明的作用域就是该类；而在

Ｃ语言中，函数声明的作用域至少是所在的文件。为了避免不同类的同名方法在Ｃ程序中

变成同名函数，函数的名字必须在原来方法名的基础上修改，比较容易的做法是把类名字加

上去。考虑到方法的重载，参数类型也编码到函数名中，才能保证不会有名字冲突。

（ｂ）和方法声明相比，函数声明增加一个形参，作为它的第一个形参，该形参的类型就

是对应该类的结构类型，该形参的名字通常取ｔｈｉｓ，传递方式是引用调用。

（ｃ）和方法调用相比，在函数体中出现的函数调用也要增加一个实参，作为它的第一个

实参。若原来是调用本对象的方法，那么新增的实参就是ｔｈｉｓ；若是调用其他对象的方法，

则新增实参是该对象对应的结构变量。

（ｄ）在方法中对本对象的非静态属性的访问，改成对ｔｈｉｓ相应域的访问。在方法中对

其他对象的非静态属性的访问不必修改，直接就成了对对应结构变量的相应域的访问。若

是对静态属性的访问，则翻译成对Ｃ的全局变量的访问。

（５）类的静态方法在定义和调用时，与该类的特定对象无关，因此在翻译时，无须增加

表示当前操作对象的参数，只需要按（４）中的（ａ）将方法名改成函数名即可。

必须注意一点，对Ｃ＋＋程序的语法和语义分析在这个翻译之前进行，因此生成Ｃ程序

时，Ｃ＋＋语言的可见性规则已经检查过；Ｃ的可见性规则虽然不一样，这时也没有什么影响

了。

例１１．１　如果ｍ是类Ｃ的一个非静态方法，它的原型是“返回值类型ｍ（形参表）”，那

么等价于ｍ的函数ｆｍ的原型是（下面给出的语法是非标准的）：

返回值类型ｆｍ（Ｃ＆ｔｈｉｓ，形参表）

Ｃ＆ｔｈｉｓ表示第一个形参的类型和它的名字，传递方式是引用调用。若ｍ中有对当前对

象的非静态属性ｋ的访问，有对ｍ本身的递归调用，有对某个对象ｏ的非静态方法ｎ的调用

ｏ．ｎ，有对ｏ的非静态属性ｋ的访问ｏ．ｋ，那么，它们的翻译结果见表１１．１。

类Ｐｏｉｎｔ的方法ｘ翻译成等价的函数ｘ ５Ｐｏｉｎｔ，其定义是：

　　ｄｏｕｂｌｅｘ ５Ｐｏｉｎｔ（Ｐｏｉｎｔｔｈｉｓ）｛ｒｅｔｕｒｎｔｈｉｓ．ｘｃ；｝

方法调用ｐ．ｘ（）翻译成ｘ ５Ｐｏｉｎｔ（ｐ）。

类Ｐｏｉｎｔ的方法ｔｒａｎｓｌａｔｅ翻译成函数ｔｒａｎｓｌａｔｅ ５Ｐｏｉｎｔｄｄ：

　　ｖｏｉｄｔｒａｎｓｌａｔｅ ５Ｐｏｉｎｔｄｄ（Ｐｏｉｎｔｔｈｉｓ，ｄｏｕｂｌｅｘ ｏｆｆｓｅｔ，ｄｏｕｂｌｅｙ ｏｆｆｓｅｔ）｛

ｔｈｉｓ．ｘｃ＋＝ｘ ｏｆｆｓｅｔ；ｔｈｉｓ．ｙｃ＋＝ｙ ｏｆｆｓｅｔ；
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｝

表１１．１　类Ｃ的方法ｍ被翻译成函数ｆｍ

方法 函数

原型 返回类型ｍ（形参表） 返回类型ｆｍ（Ｃ＆ｔｈｉｓ，形参表）

调用

　

ｍ（实参表）

ｏ．ｎ（实参表）

ｆｍ（ｔｈｉｓ，实参表）

ｆｎ（ｏ，实参表）

属性访问

　

ｋ

ｏ．ｋ

ｔｈｉｓ．ｋ

ｏ．ｋ

方法的名字本身没有作为实现函数的名字，而是扩展成包含所属类的类名的编码和参

数类型的编码。把类名编码加到实现函数的名字中是必要的，类名的编码保证了生成的函

数名是惟一的。考虑到方法的重载，在Ｃ＋＋的实现中，参数类型也编码到函数名中。例如，

名字ｔｒａｎｓｌａｔｅ ５Ｐｏｉｎｔｄｄ有下列５个部分：

（１）方法名ｔｒａｎｓｌａｔｅ；

（２）分隔符 ；

（３）类名的编码５Ｐｏｉｎｔ，领头的数表示后面多少个字符属于类名；

（４）ｄｏｕｂｌｅ类型的编码ｄ（第一个参数的类型）；

（５）ｄｏｕｂｌｅ类型的编码ｄ（第二个参数的类型）。 �

从这一节，我们可以看出把Ｃ＋＋这样的面向对象语言翻译成Ｃ语言的可能性。

１１．３　继承的编译方案

继承是面向对象语言引入的最重要概念。本节讨论它的实现。

如果类 Ｂ直接或间接继承类Ａ，那么类 Ａ是类Ｂ的超类，类 Ｂ的对象可以用在几乎所

有类Ａ的对象可用的地方。出于效率的考虑，编译器要求类的对象具有某种灵活的结构，因

为为了使类 Ｂ的对象可以作为类Ａ的对象使用，编译器必须能以一种有效的方式产生类 Ｂ

的对象的Ａ视图。在这种视图中，编译器关于类Ａ的对象结构的假设必须满足。

我们知道，类 Ａ的虚方法可以在类Ｂ中被重写。１１．１．２节给出的动态绑定规则要求，

如果编译器不能直接确定类Ａ的对象ｏ的运行时类型，那么该方法应该动态绑定。例如，

如果ｏ的运行时类型是 Ｂ，那么应该使用Ｂ中的方法，而不是Ａ的方法。在这样的情况下，

编译器必须做出一些准备，使得在程序运行时，被激活方法所期望的视图（即 Ｂ视图）能够

·４４３· ＊第１１章　面向对象语言的编译



有效地从 Ａ视图产生。

许多面向对象语言，尤其是一些老的面向对象语言，仅支持单一继承。１１．３．１节先讨论

编译单一继承的一种合适方案。１１．３．２节将转向编译重复继承这个更加复杂的问题。

１１．３．１　单一继承的编译方案

对于只有单一继承的语言来说，每个类最多从一个类继承。这种语言的继承层次结构

是树或森林。

我们从一个例子开始，图１１．２的程序描述类ＰｏｌｙＬｉｎｅ和它的派生类Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ：

　　　　　　　　＃ｉｎｃｌｕｄｅ��ｇｒａｐｈｉｃａｌｏｂｊ．ｈ��　　　／＊ｉｍｐｏｒｔｅｄＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ＊／

＃ｉｎｃｌｕｄｅ��ｌｉｓｔ．ｈ�� ／＊ｉｍｐｏｒｔｅｄｌｉｓｔｓ＊／

＃ｉｎｃｌｕｄｅ��ｐｏｉｎｔ．ｈ�� ／＊ｉｍｐｏｒｔｅｄＰｏｉｎｔ＊／

ｃｌａｓｓＰｏｌｙＬｉｎｅ：ｐｕｂｌｉｃＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ｛

ｌｉｓｔ＜Ｐｏｉｎｔ＞ｐｏｉｎｔｓ；

ｐｕｂｌｉｃ：

ｖｏｉｄｔｒａｎｓｌａｔｅ（ｄｏｕｂｌｅｘ ｏｆｆｓｅｔ，ｄｏｕｂｌｅｙ ｏｆｆｓｅｔ）；

ｖｉｒｔｕａｌｖｏｉｄｓｃａｌｅ（ｄｏｕｂｌｅｆａｃｔｏｒ）；

ｖｉｒｔｕａｌｄｏｕｂｌｅｌｅｎｇｔｈ（ｖｏｉｄ）；

｝；

＃ｉｎｃｌｕｄｅ��ｐｏｌｙｌｉｎｅ．ｈ��

ｃｌａｓｓＲｅｃｔａｎｇｌｅ：ｐｕｂｌｉｃＰｏｌｙＬｉｎｅ｛

ｄｏｕｂｌｅｓｉｄｅ１ ｌｅｎｇｔｈ，ｄｏｕｂｌｅｓｉｄｅ２ ｌｅｎｇｔｈ；

ｐｕｂｌｉｃ：

Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ（ｄｏｕｂｌｅｓ１ ｌｅｎ，ｄｏｕｂｌｅｓ２ ｌｅｎ，ｄｏｕｂｌｅｘ ａｎｇｌｅ＝０）；

ｖｏｉｄｓｃａｌｅ（ｄｏｕｂｌｅｆａｃｔｏｒ）；

ｄｏｕｂｌｅｌｅｎｇｔｈ（ｖｏｉｄ）；

｝；

图１１．２　类ＰｏｌｙＬｉｎｅ和类Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ

出于效率的原因，在矩形类Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ的定义中引入属性ｓｉｄｅ１ ｌｅｎｇｔｈ和ｓｉｄｅ２ ｌｅｎｇｔｈ存

储矩形两个邻边的长度，这样允许我们得到一个效率较高的ｌｅｎｇｔｈ的重新定义。ｓｃａｌｅ也必

须重新定义，因为缩放操作会改变边的长度。此外，ｔｒａｎｓｌａｔｅ可以直接由ＰｏｌｙＬｉｎｅ的相应定

义接管，因为平移操作不改变边的长度。

仍需解释编译器是怎样有效地实现动态绑定的。在上述例子中，ＰｏｌｙＬｉｎｅ的ｓｃａｌｅ方法
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不能用于缩放矩形，因为它不知道新加的矩形边长属性也由缩放操作改变，因此必须使用

Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ的ｓｃａｌｅ方法。我们知道，类Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ的对象可以作为方法的参数传递，只要超类

ＰｏｌｙＬｉｎｅ的对象在这些地方被允许，例如，它可以用于函数ｚｏｏｍ：

　　ｖｏｉｄｚｏｏｍ（ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ＆ｏｂｊ，ｄｏｕｂｌｅｚｏｏｍ ｆａｃｔｏｒ，Ｐｏｉｎｔ＆ｃｅｎｔｅｒ）｛

ｏｂｊ．ｔｒａｎｓｌａｔｅ（－ｃｅｎｔｅｒ．ｘ，－ｃｅｎｔｅｒ．ｙ）；　　／／将中心点移至原点（０，０）

ｏｂｊ．ｓｃａｌｅ（ｚｏｏｍ ｆａｃｔｏｒ）； ／／缩放

｝

该函数首先平移一个图形对象，使得中心点ｃｅｎｔｅｒ落到原点，然后根据值ｚｏｏｍ ｆａｃｔｏｒ缩放该

对象。

如果函数ｚｏｏｍ作用于矩形，那么ｚｏｏｍ的体必须调用Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ的缩放函数，而不是

ＰｏｌｙＬｉｎｅ甚至ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ的缩放函数。然而，ｚｏｏｍ可能在类Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ被定义前已经被编译

并存于库中。也就是说，当编译ｚｏｏｍ时，编译器不知道运行时在ｚｏｏｍ体应该激活哪个方

法。而且，在ｚｏｏｍ的不同调用点，应该激活的方法可能还是不一样的。因此，编译器不可能

把ｓｃａｌｅ绑定到一个具体的方法，而不得不由ｚｏｏｍ在执行时将ｓｃａｌｅ动态地绑定到一个方法。

编译器可以用下面的方案来有效地处理动态绑定。对每个类，编译器建立一个方法表，

该表包含了定义在该类中并且必须动态绑定的方法。在Ｃ＋＋中，这样的方法表叫做虚函数

表，它们包含一个类或它的超类中所有定义为ｖｉｒｔｕａｌ的方法的入口。１１．２节提到，每个对象

在Ｃ程序中有对应的结构，现在我们为这样的结构增加一个域，作为第一个域，该域是这样

的方法表的指针。编译器把方法名绑定到方法表的索引。当运行时调用某方法时，存储在

方法表中相应索引下的函数被激活。继承类的方法表按如下方式产生：首先拷贝其基类的

方法表，在这个拷贝中，被重新定义的方法由新的定义覆盖；然后，新引入的方法被追加到这

张表上。这就保证了基类中定义的方法名在新类中具有相同的方法表索引。

如果 Ｂ是一个类，Ａ是Ｂ的超类，那么类 Ｂ的对象ｂ的Ａ视图包含两部分：ｂ的前一部

分域域和ｂ引用的方法表的前一部分。其中属于Ａ视图的ｂ的前一部分域由方法表的指针

和从Ａ继承的属性组成，属于 Ａ视图的方法表部分包括在Ａ及其超类中引入的方法的索

引。ｂ的所有视图由一个指向ｂ的指针以同样的方式表示。

我们将用图１１．３和图１１．４的例子来解释该编译方案。

图１１．３给出了ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ、ＰｏｌｙＬｉｎｅ和Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ的方法表。ＰｏｌｙＬｉｎｅ的方法表是从

ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ的方法表派生出来的。首先，由ＰｏｌｙＬｉｎｅ重新定义的方法ｔｒａｎｓｌａｔｅ ＰＬ和ｓｃａｌｅ

ＰＬ取代ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ中的相应方法。然后新定义的虚方法ｌｅｎｇｔｈ ＰＬ被加入。依次地，

Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ的方法表从 ＰｏｌｙＬｉｎｅ中的方法表派生。在 Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ中重新定义的方法取代

ＰｏｌｙＬｉｎｅ的相应方法。没有重新定义的方法ｔｒａｎｓｌａｔｅ ＰＬ仍然保留。编译器把ｔｒａｎｓｌａｔｅ、ｓｃａｌｅ

和ｌｅｎｇｔｈ分别绑定到方法表索引０、１和２。
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图１１．３　图形对象的不同子类的方法表

图１１．４给出了Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ的对象表示。除了自身的状态外，每个这样的对象包含指向类

Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ方法表的指针。

图１１．４　Ｒｅｃｔａｎｇｌｅ的对象表示

用动态绑定来实现单一继承，每个对象需要一个指针的额外存储空间开销。另外，和

每个类关联的方法表需要存储空间。动态绑定引起了运行时方法调用的时间增加，因为通

过指针找到方法表以及检索要被激活的方法的位置需要消耗时间。

１１．３．２　重复继承的编译方案

单一继承的编译方案比较容易，而重复继承对语言定义和编译器设计来说，都具有很大

的挑战性。

在有重复继承的语言中，一个类可以从多个类继承，即一个类可以有多个直接的超类。

因此继承层次结构不再是树，而是有向无环图。

重复继承的使用支持这样的编程风格：基本功能用一些很小的基类实现，通过继承用这

些基类去构造更加复杂的类。重复继承也可用于抽象类，例如，可以把一个抽象类给出的规

范和作为它的实现的一个具体类集成起来。比方，对于一个预先定义了大小的栈，这样的类

可以通过从抽象类Ｓｔａｃｋ和具体类Ａｒｒａｙ的继承关系来实现。

所有会碰到的问题和可能的解决办法都可以通过双重继承来阐明。本节假定类Ｃ同

时从类Ｂ１和Ｂ２派生。下面两点引出了语言定义中的问题，在某种程度上也引出了编译器

设计的问题：
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图１１．５　重复继承

（１）Ｂ１和Ｂ２间的冲突与矛盾。例如，如果在两个基类

中，方法或属性使用相同的名字，那么继承将引起冲突。

（２）重复继承。例如，若Ｂ１和Ｂ２都直接从Ａ继承，则

Ｃ将从Ａ重复继承。我们将看到，这会引起非常有趣的冲突

局面。

问题（１）基本上是语言定义问题。下面一些解决办法

可以独立或组合地应用于语言设计中：

（１）将Ｂ１定义为主要后代，冲突解决优先于Ｂ１。这种办法主要用于解释执行的Ｌｉｓｐ

的面向对象的扩充上。它通过预先定义的次序查找继承层次结构来动态地绑定名字。在我

们的例中，先Ｃ，然后Ｂ１，最后Ｂ２。以首先找到的为准。

这种办法并非没有危险，因为可能的冲突并非都是明显的。因此，当上述解决冲突的策

略被使用时，并非所有的冲突对程序开发者来说都总是清楚的。

（２）语言允许重新命名被继承的特征，因而允许程序员通过显式的干预来解决可能的

冲突。使用这种方式的有Ｅｉｆｆｅｌ语言。

（３）语言提供别的显式手段来解决冲突。例如，如果Ｂ１和Ｂ２中名字ｎ的定义有矛盾，

那么Ｂ１：：ｎ或Ｂ２：：ｎ将无二义地指明应该使用Ｂ１还是Ｂ２中的ｎ定义。使用这种方式的有

Ｃ＋＋语言。

对于这些解决办法，实现起来并无什么困难，只涉及到编译器符号表的组织和管理问

题。这里不再继续讨论。

可是对前面的问题（２）而言，存在两种截然相反的解决方法：

（１）被重复继承的类可以有多个实例（见图１１．６）；

（２）被重复继承的类只能有一个实例（见图１１．７）。

这两种方法有各自的优缺点。

下面把图形对象的类库作为第一个例子。如图１１．１所示，类ＰｏｌｙＧｏｎ同时从类

ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ和类ＰｏｌｙＬｉｎｅ继承，因为多边形是闭折线。这样，类ＰｏｌｙＧｏｎ从两种路径继承

类ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ。但是，这并不意味着在多边形对象中应该包含两个独立的类ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ

的对象作为它的子对象，即像图１１．６那样。我们扩充前面的例子来解释这一点。在考虑对

象移动的可视化时，为了提高效率，通常不是对象本身在移动，而是它的边界矩形在移动。

基于这个背景，我们说明每个图形对象必须包含一个指向其边界矩形的指针。这个指针作

为一个新的属性加到类ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ中。如果被重复继承的类在派生类对象中有多个实例

作为其子对象，那么多边形对象中就包含了两个不同的指针，它们都指向该对象的边界矩

形，并且它们的一致性必须维护。幸好，在这个例子中可以保持这两个指针不变，它们总是

指向同一个边界矩形。当主对象上的操作引起这个矩形变化时，这两个指针仍然不变。如
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果不是边界矩形的指针，而是矩形的顶点坐标加入到类ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ中，就会导致必须维护

ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ类在派生类对象中的多个子对象的矩形顶点值的一致性。在这种情况下，我们

需要在类ＰｏｌｙＧｏｎ中重新定义从类ＰｏｌｙＬｉｎｅ继承的方法，以保证从类ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ继承的

ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ的拷贝与从ＰｏｌｙＬｉｎｅ继承的类ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ的拷贝保持一致。此外，在ＰｏｌｙＬｉｎｅ

或其子类定义的方法也需要维持这两个拷贝的一致。这将变得很复杂。于是我们看出，在

重复继承中，当被重复继承的类具有多个实例时，对图形对象这个例子是不合适的，只能在

某些情况下可用。

图１１．６　重复继承的多个实例 图１１．７　重复继承的单个实例

　　再考虑一个例子，在该例中，被重复继承的类的多个实例正好给出了所需的结果。在

ＧＮＵＣ＋＋类 库中，包含两个用于统计计算的类：ＳａｍｐｌｅＳｔａｔｉｓｔｉｃｓ和ＳａｍｐｌｅＨｉｓｔｏｇｒａｍ。类

ＳａｍｐｌｅＳｔａｔｉｓｔｉｃｓ包含确定测量序列平均值、方差和标准偏差的功能。类ＳａｍｐｌｅＨｉｓｔｏｇｒａｍ包含

确定直方图的功能。假定我们必须定义这样一个类，它为一个温度测量序列确定平均值和

方差，并且为一个气压测量序列作直方图。一种明显的办法是从类ＳａｍｐｌｅＨｉｓｔｏｇｒａｍ和类

ＳａｍｐｌｅＳｔａｔｉｓｔｉｃｓ继承，并且重新命名它们的方法（Ｃ＋＋不允许重新命名方法，但Ｅｉｆｆｅｌ是允许

的），这样，名字可表示它们是与温度测量还是气压测量有关。在Ｃ＋＋的类库中，类

ＳａｍｐｌｅＨｉｓｔｏｇｒａｍ 定 义 为 从 类 ＳａｍｐｌｅＳｔａｔｉｓｔｉｃｓ 继 承 的。于 是 我 们 的 气 压／温 度 类 从

ＳａｍｐｌｅＳｔａｔｉｓｔｉｃｓ继承了两次。在这个例子中，公共继承有多个实例是关键的，否则用于统计

计算的两个测量序列将不能被分离。

如前所述，在有些场合下需要公共继承有多个实例，而在另一些场合只需要公共继承的

单个实例。在某种情况下，甚至会有这样的需求：对重复继承的某些特征需要单个实例，而

对另一些特征则需要多个实例。Ｅｉｆｆｅｌ提供这种灵活性。

Ｃ＋＋语言包含了对上述两种方法的支持。以图１１．５所示的重复继承为例，在Ｃ＋＋中，

当我们将这些类定义为：

　　ｃｌａｓｓＡ｛．．．｝；

　　ｃｌａｓｓＢ１：ｐｕｂｌｉｃＡ｛．．．｝；
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　　ｃｌａｓｓＢ２：ｐｕｂｌｉｃＡ｛．．．｝；

　　ｃｌａｓｓＣ：ｐｕｂｌｉｃＢ１，ｐｕｂｌｉｃＢ２｛．．．｝；

这时，不论是类Ｂ１或类Ｂ２都内含一个类Ａ的拷贝，这样在类Ｃ的对象布局中将包含两个

独立的类Ａ子对象。在Ｃ＋＋中，一般直接称这种继承为重复继承。

若将类Ｂ１和类Ｂ２设定为从类Ａ虚拟继承，再让类Ｃ从 类Ｂ１和类Ｂ２继承，即

图１１．８　独立的重复继承

时的对象结构（程序视图）

　　ｃｌａｓｓＡ｛．．．｝；

　　ｃｌａｓｓＢ１：ｐｕｂｌｉｃｖｉｒｔｕａｌＡ｛．．．｝；

　　ｃｌａｓｓＢ２：ｐｕｂｌｉｃｖｉｒｔｕａｌＡ｛．．．｝；

　　ｃｌａｓｓＣ：ｐｕｂｌｉｃＢ１，ｐｕｂｌｉｃＢ２｛．．．｝；

这时，在Ｃ的对象布局中将只包含一个类Ａ子对象。

下面考虑仅允许被重复继承的类有多个实例的编译方案。这

些方案比同时还允许单个实例的编译方案要简单些，产生的代码

效率也高些。我们讨论独立的重复继承的编译方案。

在独立的重复继承情况下，来自基类的继承是相互独立的。

相应地，继承类Ｃ的对象包含基类Ｂ１和Ｂ２的完整拷贝，如图１１．８所示。

如图１１．６所示，重复继承在下述情况导致冲突和二义：

（１）当多实例的特征被用于访问、调用和覆盖的时候。

（２）当类Ｃ的对象的Ａ视图被建立时。因为类Ｃ的对象包含多个类Ａ的子对象。

可见性规则可以在某些情况下帮助避免这些困难。例如，Ｃ＋＋允许一个类对它的继承

者隐藏它自己的继承性。比如，Ｂ１可以私有地从Ａ继承而Ｃ并不知道这一点，此时Ｂ１不是

Ａ的子类，并且Ｃ中不会由于Ａ的多个实例而出现二义。在可见性规则不足以消除二义的

地方，需要引入额外的语言构造：在Ｃ＋＋中，受限算符“：：”可以用于Ｂ１：：ｆ的形式以表示特

性ｆ属于Ｂ１。此外，可以使用类型转换，如显式地把Ｃ的对象转换成Ｂ１的对象。

现在把单一继承的编译方案扩充到这种独立的双重继承场合。在单一继承的情况下

（见图１１．４），为了有效地实现方法的动态绑定，在每个对象中加入了一个指针作为该类的

第一个成分，该指针指向方法表。这里仍然保持这种方式。

注意，对于类Ｃ的每个超类Ｂ，编译器必须能够产生类Ｃ对象的Ｂ视图。因为Ｂ１子对

象处在Ｃ对象的开头，因而对Ｂ１仍可以使用单一继承的办法，即Ｃ对象的Ｂ１视图是Ｃ视

图的开头部分（对象成分和方法表都这样）。但是，不能用Ｃ视图的开头部分作为Ｂ２视图，

因为一个对象的Ｂ２视图必须有一个方法表指针作为它的第一个成分，该方法表的内容是依

据Ｂ２和Ｃ确定的；跟随该指针的是Ｂ２的属性值。这就导致了下面的方法：在Ｃ对象中，在

Ｂ２属性值的前面加上指向另一方法表的指针；这个方法表由Ｂ２方法表的拷贝经Ｃ中重新

定义的方法覆盖而产生。于是，Ｂ２视图由一个Ｂ２引用表示，它指向Ｂ２子对象的开始。Ｂ２
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子对象的第一个成分是指向Ｂ２子对象方法表的指针。对于超类Ａ的每个实例，编译器知

道Ｃ对象中对应子对象的偏移。编译器通过把这个偏移加到Ｃ引用而产生相应的Ａ引用。

得到的结构显示在图１１．９中。

图１１．９　独立的重复继承的对象结构（实现视图）

下面通过例子来理解这种偏移在对象视图切换中的应用。比如，对于语句

　　Ｂ２ｐｂ２＝ｎｅｗＣ；

则新创建的Ｃ对象的地址在赋给ｐｂ２时必须调整，以指向其Ｂ２子对象，即提供Ｃ对象的Ｂ２

视图。遍译时将会产生以下代码：

　　Ｃ＊ｔｅｍｐ＝ｎｅｗＣ；

　　Ｂ２＊ｐｂ２＝ｔｅｍｐ？ｔｅｍｐ＋ｓｉｚｅｏｆ（Ｂ１）：０；

使得ｐｂ２是Ｂ２引用，以便通过它使用Ｂ２子对象的特征。

当程序员要删除ｐｂ２所指的对象时，如：

　　ｄｅｌｅｔｅｐｂ２；

如果指针ｐｂ２所指对象的运行时类型是Ｃ，那么ｐｂ２的值必须从Ｂ２引用调整到Ｃ引用，即

调整到Ｃ视图。然而，由于ｐｂ２所指对象的运行时类型一般不是静态可确定的，因此上述调

整的偏移量一般不是静态可确定的。

更复杂的情况是，Ｃ方法（指在Ｃ中定义的方法）总是期望得到它为之激活的对象的Ｃ

视图。如果这样的一个方法是覆盖超类Ａ（更精确地说，超类Ａ的一个实例，因为Ｃ可以含

Ａ的几个实例）的方法表的一个方法入口，那么在该方法激活时，可能只有Ａ的视图是可用

的。运行时，我们必须能够从它计算出所需的Ｃ视图。如果Ａ和Ｃ都是已知的，那么这很

容易做：因为视图可由相应的引用表示，并且对于每个Ｃ对象，Ａ引用和Ｃ引用之间的差ｄ

是一个常数，即在Ｃ对象中Ａ子对象的偏移，因此Ｃ引用可以从Ａ引用减去ｄ计算出来。

可惜的是，在该方法调用（它可以出现在Ｂ１或Ｂ２某方法的代码中）被编译和运行时，Ｃ可能

都是未知的。

基于这些原因，编译器把用于确定所需视图的偏移存放在方法表中下邻该方法指针的
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地方。即方法表中的每个入口有两个成分：方法指针和偏移，使得该方法所期望的视图可以

从该方法激活时的可用视图中生成。

于是第ｉ个虚函数的调用操作，由

　　（＊ｐｂ２－＞ｖｐｔｒ［ｉ］）（ｐｂ２）；

改变为：

　　（＊ｐｂ２－＞ｖｐｔｒ［ｉ］．ｆａｄｄｒ）（ｐｂ２＋ｐｂ２－＞ｖｐｔｒ［１］．ｏｆｆｓｅｔ）；

其中ｆａｄｄ是虚函数的地址，ｏｆｆｓｅｔ是调整视图的偏移。

这种做法的缺点是，不管是否需要用ｏｆｆｓｅｔ来调整，所有的虚函数调用都必须这么操作。

图１１．９描述的办法有一个虽小但很重要的毛病：类Ｃ的两个方法表包含Ｂ２方法表的

两份（修改过的）拷贝。结果是，存放类Ｃ的方法表所需的存储空间可能会随Ｃ定义的复杂

度增加而呈指数增长（对于类定义的复杂度，我们指的是类的展开定义（ｕｎｆｏｌｄｅｄｄｅｆｉｎｉｔｉｏｎ）

的大小，而类的展开定义是通过把类定义中的基类定义用该基类的展开定义代替而得到

的）。

为了避免呈指数增长，必须只使用Ｂ２方法表的一份拷贝。为做到这一点，把Ｃ方法表

以分布方式存储，如图１１．１０所示。该图隐蔽了一个有意义的细节：Ｂ１和Ｂ２方法表的拷贝

也可以按分布的方式存储。

图１１．１０　独立的重复继承的对象结构（实际实现）

单个实例的重复继承，以及其他一些形式的重复继承，它们的实现都比较复杂，我们不

在此介绍。

习　题　１１

１１．１　图１１．１１给出图形对象类库的另一片断。根据１１．３．１节的编译方案，确定该图中定义的类的方

法表和方法索引。
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１１．２　根据独立的重复继承的编译方案，确定图１１．１１中Ｃｉｒｃｌｅ的方法表和方法索引，并且编译形式为

ｃ．ｄｉｓｔ（ｐ）的方法调用，其中ｃ和ｐ分别是类Ｃｉｒｃｌｅ和Ｐｏｉｎｔ的对象。

　　　　　　ｃｌａｓｓＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ：ｐｕｂｌｉｃＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ｛

ｐｕｂｌｉｃ：

／／Ｓｕｒｆａｃｅａｒｅａｅｎｃｌｏｓｅｄｂｙｏｂｊｅｃｔ

ｖｉｒｔｕａｌｄｏｕｂｌｅａｒｅａ（ｖｏｉｄ）；

｝；

ｃｌａｓｓＥｌｌｉｐｓｅ：ｐｕｂｌｉｃＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ｛

Ｐｏｉｎｔ ｃｅｎｔｅｒ；　　　　　　　　　　／／Ｃｅｎｔｒｅｏｆｔｈｅｅｌｌｉｐｓｅ

ｄｏｕｂｌｅ ｘ ｒａｄｉｕｓ， ｙ ｒａｄｉｕｓ； ／／Ｒａｄｉｉｏｆｔｈｅｅｌｌｉｐｓｅ

ｄｏｕｂｌｅ ａｎｇｌｅ； ／／Ｒｏｔａｔｉｏｎｆｒｏｍｘ－ａｘｉｓ

ｐｕｂｌｉｃ：

／／Ｃｏｎｓｔｒｕｃｔｏｒ

Ｅｌｌｉｐｓｅ（Ｐｏｉｎｔ＆ｃｅｎｔｅｒ，ｄｏｕｂｌｅｘ ｒａｄｉｕｓ，ｄｏｕｂｌｅｙ ｒａｄｉｕｓ，ｄｏｕｂｌｅａｎｇｌｅ＝０）｛

ｃｅｎｔｅｒ＝ｃｅｎｔｅｒ；

ｘ ｒａｄｉｕｓ＝ｘ ｒａｄｉｕｓ；

ｙ ｒａｄｉｕｓ＝ｙ ｒａｄｉｕｓ；

ａｎｇｌｅ＝ａｎｇｌｅ；

｝

　／／Ｅｌｌｉｐｓｅａｒｅａ———�ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ：：：ａｒｅａ�

ｄｏｕｂｌｅａｒｅａ（ｖｏｉｄ）｛ｒｅｔｕｒｎＰＩ＊ ｘ ｒａｄｉｕｓ＊ ｙ ｒａｄｉｕｓ；｝

／／Ｄｉｓｔａｎｃｅｔｏａｐｏｉｎｔ———ｅｘｐｅｎｓｉｖｅ！

ｖｉｒｔｕａｌｄｏｕｂｌｅｄｉｓｔ（Ｐｏｉｎｔ＆）；

／／Ｃｅｎｔｅｒ

ｃｏｎｓｔＰｏｉｎｔ＆ｃｅｎｔｅｒ（ｖｏｉｄ）｛ｒｅｔｕｒｎ ｃｅｎｔｅｒ；｝

／／Ｔｒａｎｓｌａｔｅ－－ｏｖｅｒｗｒｉｔｅｓ�ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ：：ｔｒａｎｓｌａｔｅ�

ｖｏｉｄｔｒａｎｓｌａｔｅ（ｄｏｕｂｌｅｘ ｏｆｆｓｅｔ，ｄｏｕｂｌｅｙ ｏｆｆｓｅｔ）｛

ｃｅｎｔｅｒ．ｔｒａｎｓｌａｔｅ（ｘ ｏｆｆｓｅｔ，ｙ ｏｆｆｓｅｔ）；

｝

／／Ｓｃａｌｅ－－ｏｖｅｒｗｒｉｔｅｓ�ＧｒａｐｈｉｃａｌＯｂｊ：：ｓｃａｌｅ�
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ｖｏｉｄｓｃａｌｅ（ｄｏｕｂｌｅｓｃａｌｅｆａｃｔｏｒ）｛

ｘ ｒａｄｉｕｓ＊＝ｓｃａｌｅ ｆａｃｔｏｒ；

ｙ ｒａｄｉｕｓ＊＝ｓｃａｌｅ ｆａｃｔｏｒ；

｝

／／．．．

｝；

ｃｌａｓｓＣｉｒｃｌｅ：ｐｕｂｌｉｃＥｌｌｉｐｓｅ｛

ｐｕｂｌｉｃ：

／／Ｃｏｎｓｔｒｕｃｔｏｒ

Ｃｉｒｃｌｅ（Ｐｏｉｎｔ＆ｃｅｎｔｅｒ，ｄｏｕｂｌｅｒａｄｉｕｓ）｛

Ｅｌｌｉｐｓｅ（ｃｅｎｔｅｒ，ｒａｄｉｕｓ，ｒａｄｉｕｓ）；

｝

／／Ｄｉｓｔａｎｃｅｔｏａｐｏｉｎｔ－－ｏｖｅｒｗｒｉｔｅｓ�Ｅｌｌｉｐｓｅ：：ｄｉｓｔ�

ｖｉｒｔｕａｌｄｏｕｂｌｅｄｉｓｔ（Ｐｏｉｎｔ＆ｐ）｛

ｄｏｕｂｌｅｃｅｎｔｅｒ ｄｉｓｔ＝ ｃｅｎｔｅｒ．ｄｉｓｔ（ｐ）；

ｉｆ（ｃｅｎｔｅｒ ｄｉｓｔ＜＝ｒａｄｉｕｓ）ｒｅｔｕｒｎ０；

ｅｌｓｅｒｅｔｕｒｎｃｅｎｔｅｒ ｄｉｓｔ－ｒａｄｉｕｓ；

｝

／／．．．

｝；

图１１．１１　类ＣｌｏｓｅｄＧｒａｐｈｉｃｓ、Ｅｌｌｉｐｓｅ和Ｃｉｒｃｌｅ

１１．３　Ｃ＋＋中的对象声明语句应如何翻译成Ｃ语句，如图１１．１１程序中的

　　Ｐｏｉｎｔ ｃｅｎｔｅｒ；

应翻译成什么？

１１．４　表１１．１给出了函数调用的翻译。但是这种翻译方式不能用于虚函数的情况。试说明１１．３．１节

中的虚函数调用ｏｂｊ．ｓｃａｌｅ（ｚｏｏｍ ｆａｃｔｏｒ）应该翻译成什么形式的Ｃ语句。
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＊第１２章　函数式语言的编译

函数式程序设计语言起源于Ｌｉｓｐ，因此可以追溯到２０世纪６０年代初期。到了２０世纪

７０年代末期，当新的概念和实现方法出现时，这类语言才摆脱了Ｌｉｓｐ语言的统治，成为一类

比较成熟的语言，其代表有Ｍｉｒａｎｄａ和ＭＬ等。

在函数式语言中，函数是构造程序的基本成分，并且语言还提供一些机制用于构造更为

复杂的函数。纯函数式语言禁止使用赋值语句，从而不会产生副作用，其优点是具有引用透

明性，有助于程序的等式变换和推理。

函数式程序设计的主要任务在于定义（或构造）函数，以求解所提出的问题。所定义的

作为主程序的函数可以包含一些辅助函数（可看作子程序）。计算机按照所定义函数的相应

表达式，根据计算规则逐步计算，最后得到所需的结果。表达式中可能包含函数名，计算时

可将其相应的定义作为归约规则。

本章介绍一种简单的函数式程序设计语言ＳＦＰ及其实现。

１２．１　函数式程序设计语言简介

本节介绍一种简单的函数式程序设计语言ＳＦＰ，用它来解释编译函数式程序设计语言

的一些原理。我们的兴趣在于定义一个适当的抽象机和为该机器产生代码，而不在于像类

型检查这样一些编译事务。例如，多态性概念是编译器的其他部分支持的，因而不把它放入

ＳＦＰ。另外，我们也不考虑函数定义中包含分情形和模板的情况。

１２．１．１　语言构造

现在描述ＳＦＰ的语言构造。为此，假定ＳＦＰ有一些基值类型和这些类型上的运算。这

些基值类型是什么对下面的讨论并不重要，但它们必须包括布尔类型。另外，假定这些类型

的每个值都只需占用抽象机的一个存储单元，以简化的讨论。ＳＦＰ的表达式通过使用内部

定义的算符和函数抽象及函数应用，可以直接从基值和变量归纳地构造。ＳＦＰ的语法论域

总结在表１２．１中，它的语法总结的图１２．１中（函数式语言的语法通常用“＝”而不是“→”来

描述）。



表１２．１　ＳＦＰ的语法论域

元素名字 语法论域　　　　

ｂ Ｂ 基值集合，例如布尔值、整数、字符、．．．

ｏｐｂｉｎ Ｏｐｂｉｎ 基值上的二元算符集合，例如＋，－，＝，≠，ａｎｄ，ｏｒ，．．．

ｏｐｕｎ Ｏｐｕｎ 基值上的一元算符集合，例如－，ｎｏｔ，．．．

ｖ Ｖ 变量集合

ｅ Ｅ 表达式集合

对表１２．１中的每个论域，我们给它一个“类型化”的名字，这样便于在图１２．１中引用这

些集合上的元素。图１２．１中的ＳＦＰ大部分构造是清楚的，但是函数抽象、函数应用和联立

递归定义需作解释。

构造λｖ．ｅ定义一个一元函数，其中ｖ是形式参数，ｅ是定义表达式。函数λｖ．ｅ应用

到表达式ｅ′写成（λｖ．ｅ）ｅ′。根据该语言的语义和实现，它的效果是用表达式ｅ′（或它的值）

代替形式参数ｖ的所有自由出现，或者说把ｖ约束到ｅ′（或ｅ′的值）。

　　　　　　　　　ｅ＝ ｂ｜ｖ｜（ｏｐｕｎｅ）｜（ｅ１ｏｐｂｉｎｅ２）

｜（ｉｆｅ１ｔｈｅｎｅ２ｅｌｓｅｅ３）

｜（ｅ１ｅ２）　　　　　　　　　函数应用

｜（λｖ．ｅ） 函数抽象

｜（ｌｅｔｒｅｃｖ１＝＝ ｅ１； 联立递归定义

ｖ２＝＝ ｅ２；

．．．

ｖｎ＝＝ ｅｎ；

ｉｎｅ０）

图１２．１　ＳＦＰ的语法

为了少用括号，我们规定函数应用有最高优先级并且左结合；算术和逻辑算符有通常的

优先级。在一个表达式中，λ抽象选择最大可能的语法表达式作为λｖ．ｅ的体ｅ，即ｅ延伸

到表达式的结尾或碰到第一个不能配对的右括号为止。

ＳＦＰ的语法允许函数定义和函数应用的嵌套。ｎ元函数可以用ｆ＝＝λｖ１．λｖ２．．．．．

λｖｎ．ｅ来定义，一个函数可以用ｆｅ１．．．ｅｍ 的方式应用到若干个变元。为了书写的简便和执

行的效率，通常把ｎ元函数写成λｖ１．．．ｖｎ．ｅ的形式，并把ｆｅ１．．．ｅｍ 实现为一次函数应用，

而不是 ｍ次应用。

为了保证函数应用的语义十分清楚，有两点必须说明。第一点是参数传递机制，即对于
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ｅ１ｅ２，传给ｅ１ 的是什么。第二点是在解释自由变量时，用静态约束还是动态约束，即第６章

所讲的静态作用域还是动态作用域。

１２．１．２　参数传递机制

在第６章，介绍过值调用、换名调用和引用调用。在函数式语言中，后者没有意义，因为

对变量只使用名字和值，不使用地址。在函数式语言中，对于表达式ｅ１ｅ２，参数传递机制确

定表达式ｅ２ 本身还是它的值被传递。我们讨论各种可能性，有三种情况需要区分：

（１）值调用

先计算ｅ２，然后把它的值传给ｅ１。其优点是ｅ２ 只计算一次。其缺点是即使ｅ２ 的值不

用，它也得计算，这时如果ｅ２的计算不终止的话，将是灾难性的。

（２）换名调用

从ｅ１ 的计算开始，每当需要ｅ２时，计算它的值。于是ｅ２以没有被计算的形式传到ｅ１

中相应形式参数出现的地方。其优点是ｅ２ 只在真正被需要时才计算，因而它比值调用有较

好的终止性。其缺点是ｅ２ 可能计算多次，而每次计算的值都一样。

（３）按需调用

又称惰性计算。从ｅ１ 的计算开始，当第一次需要ｅ２时，计算它的值，也就计算这一次。

因此，第一次访问时引起ｅ２的计算，其他的访问用第一次访问时计算的值。这种方式结合

了前两种方式的优点。

在ＳＦＰ中，对用户定义的函数用按需调用的方式传递参数。

虽然参数传递机制和约束规则并非完全独立，但是在讨论参数传递机制时，我们还是暂

不考虑静态约束还是动态约束。

下面通过几个例子来以熟悉ＳＦＰ语言。

例１２．１　表达式

　　ｌｅｔｒｅｃｘ＝＝２；

ｆ＝＝λｙ．ｘ＋ｙ；

Ｆ＝＝λｇｘ．ｇ２

ｉｎＦｆ１

如果是静态约束，ｆ体中的自由变量ｘ引用定义ｘ＝＝２，此时，Ｆｆ１的值是４。若是动

态约束，在ｆ体中访问ｘ的值之前把ｘ约束到１，因此结果是３。 �

考虑静态约束的实现问题。在例１２．１中，存在 ｘ、ｆ和Ｆ的约束，特别是 ｘ约束到２。

这样的一列约束通常叫做环境。为了使一个变元（相当于命令语言中的实参表达式概念）中

自由变量的正确环境在这些自由变量的每一个出现处都可用，该环境ｕ和变元ｅ一起传递。
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这样形成的二元组（ｅ，ｕ）叫做闭包。闭包（ｅ，ｕ）中的环境 ｕ用来保证ｅ中的自由变量会被

正确地解释。（当然，在值调用场合，有时也需要形成闭包，主要是在有自由变量的函数作为

参数传递的时候。）

表达式ｌｅｔｒｅｃｖ１＝＝ ｅ１；．．．；ｖｎ＝＝ｅｎｉｎｅ０把ｎ个新名字ｖ１，．．．，ｖｎ填入环境，它们

的作用域是 Ｇ＝ｅ０ｅ１．．．ｅｎ。可以这样直观地解释，每当这些名字在这个作用域范围内碰到

并且需要它们的值时，定义这些名字的等式的右部被使用。

ＳＦＰ虽然很简单，但仍可以被用来编程。

例１２．２　表达式

　　ｌｅｔｒｅｃｆａｃ＝＝ λｎ．ｉｆｎ＝０ｔｈｅｎ１ｅｌｓｅｎ＊ｆａｃ（ｎ－１）；

ｆｉｂ＝＝ λｎ．ｉｆｎ＝０ｏｒｎ＝１ｔｈｅｎ１ｅｌｓｅｆｉｂ（ｎ－１）＋ｆｉｂ（ｎ－２）；

ｏｎｅ＝＝ λｎ．１

ｉｎｆｉｂ（（ｆａｃ２）＋ｏｎｅ（（ｆａｃ２）－２）） �

ＳＦＰ展示了函数式语言的一个重要特征，即高阶函数。函数可以作为函数的变元，也可

以作为函数的结果。

例１２．３　表达式

　　ｌｅｔｒｅｃＦ＝＝ λｘｙ．ｘｙ；　　　　　　　函数作为变元

ｉｎｃ＝＝ λｘ．ｘ＋１

ｉｎＦｉｎｃ５ 值是６

ｌｅｔｒｅｃｃｏｍｐ＝＝ λｆ．λｇ．λｘ．ｆ（ｇｘ）； 函数作为变元和结果

Ｆ＝＝ λｘ．．．．；

Ｇ＝＝ λｚ．．．．；

ｈ＝＝ ｃｏｍｐＦＧ

ｉｎｈ（．．．）＋Ｆ（．．．）＋Ｇ（．．．） �

每一个ｎ元函数可以作为一个高阶函数使用。当它作用于 ｍ（ｍ＜ｎ）个变元时，其变

元个数不足，其结果是一个（ｎ－ｍ）元的函数。

１２．１．３　变量的自由出现和约束出现

在命令语言中，变量和类型等的声明以及形式参数的声明引入新的名字。在ＳＦＰ中，名

字定义在ｌｅｔｒｅｃ等式的左部和函数定义λｖ１．．．ｖｎ．ｅ的λｖ１．．．ｖｎ中。把前者称为等式定义

的名字，后者称为λ定义的名字。就函数式语言的语义和它的编译来考虑，在一个表达式

中，一个（全局）变量的自由出现与它的定义性出现之间的联系是重要的。下面我们先归纳

定义一个表达式ｅ中自由变量的集合ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ），然后定义约束变量的集合。
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定义１２．１　表达式中自由出现的变量集合。

　　ｆｒｅｅｖａｒ（ｂ）＝ �　　　　只由基值构成的表达式无自由变量

ｆｒｅｅｖａｒ（ｖ）＝｛ｖ｝ 只由一个变量构成的表达式含一个自由变量，即它本身

ｆｒｅｅｖａｒ（ｏｐｕｎｅ）＝ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ）

ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ１ｏｐｂｉｎｅ２）＝ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ１）∪ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ２）

ｆｒｅｅｖａｒ（ｉｆｅ１ｔｈｅｎｅ２ｅｌｓｅｅ３）＝ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ１）∪ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ２）∪ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ３）

ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ１ｅ２）＝ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ１）∪ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ２）

ｆｒｅｅｖａｒ（λｖ１．．．ｖｎ．ｅ）＝ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ）－｛ｖ１，．．．，ｖｎ｝

　　　　　　　　　ｅ中的自由变量ｖ１．．．ｖｎ在整个表达式中是受约束的

ｆｒｅｅｖａｒ（ｌｅｔｒｅｃｖ１＝＝ｅ１；．．．；ｖｎ＝＝ ｅｎｉｎｅ０）

　　　　　　　　　＝∪
ｎ

ｉ＝０
ｆｒｅｅｖａｒ（ｅｉ）－｛ｖ１，．．．，ｖｎ｝　 （同上）

如果ｘ∈ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ），我们说ｘ在ｅ中有自由出现。 �

类似地，可以定义约束出现的变量集合。

定义１２．２　表达式中约束出现的变量集合。

　　ｂｄｖａｒ（ｂ）＝ �

ｂｄｖａｒ（ｖ）＝ �

ｂｄｖａｒ（ｏｐｕｎｅ）＝ｂｄｖａｒ（ｅ）

ｂｄｖａｒ（ｅ１ｏｐｂｉｎｅ２）＝ ｂｄｖａｒ（ｅ１）∪ｂｄｖａｒ（ｅ２）

ｂｄｖａｒ（ｉｆｅ１ｔｈｅｎｅ２ｅｌｓｅｅ３）＝ ｂｄｖａｒ（ｅ１）∪ｂｄｖａｒ（ｅ２）∪ｂｄｖａｒ（ｅ３）

ｂｄｖａｒ（ｅ１ｅ２）＝ ｂｄｖａｒ（ｅ１）∪ｂｄｖａｒ（ｅ２）

ｂｄｖａｒ（λｖ１．．．ｖｎ．ｅ）＝ｂｄｖａｒ（ｅ）∪（｛ｖ１，．．．，ｖｎ｝∩ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ））

ｂｄｖａｒ（ｌｅｔｒｅｃｖ１＝＝ｅ１；．．．；ｖｎ＝＝ ｅｎｉｎｅ０）

＝（∪
ｎ

ｉ＝０
ｂｄｖａｒ（ｅｉ））∪（｛ｖ１，．．．，ｖｎ｝∩ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ０，．．．，ｅｎ））

如果ｘ∈ｂｄｖａｒ（ｅ），我们说ｘ在ｅ中有约束出现。 �

例１２．４　表达式

　　ｅ＝（λｘｙ．（λｚ．ｘ＋ｚ）（ｙ＋ｚ））ｘ

中的自由变量和约束变量分别为：

　　ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ）＝｛ｘ，ｚ｝

　　ｂｄｖａｒ（ｅ）＝｛ｘ，ｙ，ｚ｝ �

可以看出，在一个表达式中，一个变量可以既有自由出现，又有约束出现。但是，一个变量的

某个具体出现只能是自由的或约束的。

定义１２．３　自由出现和约束出现。
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变量ｘ的一个出现是自由的，如果这个出现既不是λ．．．ｘ．．．．ｅ的项ｅ的子项，也不是

ｌｅｔｒｅｃｖ１＝＝ｅ１；．．．；ｖｎ＝＝ｅｎｉｎｅ０ 并且ｘ＝ｖｊ，ｅ＝ｅｉ（０≤ｉ≤ｎ，１≤ｊ≤ｎ）的项ｅ的子

项。否则ｘ的这个出现称为是约束的。 �

在例１２．４中，ｘ＋ｚ中的ｚ是约束的，而ｙ＋ｚ中的ｚ是自由的。

在ＳＦＰ中采用静态约束，换句话说，在一个表达式或子表达式中，变量的自由出现联系

到该变量的第一个外围ｌｅｔｒｅｃ定义或λ抽象（即命令式语言的静态作用域）。

１２．２　函数式语言的编译简介

在１２．３节中，我们将介绍一个抽象机ＦＡＭ，它的机器语言是ＳＦＰ语言的目标语言。ＳＦＰ

程序，更一般地说，用按需调用语义和静态约束的函数式语言的程序可以编译成ＦＡＭ的机

器语言。该机器有一个栈，生存期符合栈式管理的所有变量都管理在该栈中；它还有一个

堆，所有其他的变量存在其中。

本节首先用一连串的例子来启发后面从ＳＦＰ程序到ＦＡＭ程序的编译描述。然后讨论

环境和约束。

１２．２．１　几个受启发的例子

我们从简单的例子开始，逐步引入到较复杂的例子。一个 ＳＦＰ程序最外的表达式叫做

程序表达式，换句话说，该表达式的计算给出程序的结果。

例１２．５　程序表达式是

　　ｅ＝１＋２

我们希望ｅ的编译结果被执行时，它应该把ｅ的值留在ＦＡＭ上可访问的存储空间（栈或堆）

中。基值类型的结果是可以保留在栈中的，但是，如果结果是一个函数，它将不能存放在栈

上。因此，当希望所有的程序表达式都以同样的方式编译，独立于程序表达式的结果类型

时，我们把程序表达式的结果统一存放在堆中，在栈顶用一个指针指向堆中的这个位置。�

例１２．６　表达式

　　ｌｅｔｒｅｃｘ＝＝１／ｙ；ｙ＝＝０；ｚ＝＝ ｘｉｎ１＋２

该程序表达式必须这样编译，其结果３存放在堆中，并且栈顶的指针指向堆中这个位

置。该表达式包含变量。在函数式语言中，变量代表值。就实现的效率而言，快速访问这些

值是重要的。在编译（而不是解释）实现中，尽可能将可直接访问的存储单元分配给这些变

量。在ＳＦＰ实现中，由ｌｅｔｒｅｃ或函数抽象引入的变量将在ＦＡＭ的栈上分配单元。

ｘ、ｙ和ｚ的等式应该这样编译：产生的指令序列并不直接计算这些等式的右部（待将来
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真正需要这些值的时候再计算）。另一方面，ｘ、ｙ和ｚ分别约束到这些右部的信息必须在将

来需要ｘ、ｙ或ｚ的时候是可用的。于是，生成的指令序列必须构造ｘ、ｙ和ｚ的闭包，并分别

将指向这三个闭包的三个指针存放在栈中。因为表达式１＋２的计算不需要访问ｘ、ｙ或ｚ

的值，因此这三个闭包根本不计算。

再引入两点改进。ｙ的等式无须构造闭包，因为它的右部不含自由变量，我们只要让指

针指向一个对象，该对象由值０和标明该对象是基值的标记组成。另一个改进是让ｚ和ｘ

约束到同一个闭包。 �

可以看出，上下文清楚地决定了一个表达式应该怎样编译。例１２．６中的表达式１＋２

必须这样编译：生成的代码产生它的值；而表达式１／ｙ的代码必须为它产生闭包。

例１２．７　表达式

　　ｉｆ（ｉｆ１≠２ｔｈｅｎｔｒｕｅｅｌｓｅｆａｌｓｅ）ｔｈｅｎ３ｅｌｓｅ４

如果仍希望结果在堆中，那么表达式３和４都必须按这种方式编译，即它们的值都应在

堆中。但是对于条件表达式（ｉｆ１≠２ｔｈｅｎｔｒｕｅｅｌｓｅｆａｌｓｅ），ＦＡＭ的假转指令ｊｆａｌｓｅ希望在栈

顶测试它的值，因此，该条件表达式是这样编译的，即生成的指令序列把它的值留在栈上。

同样，表达式ｔｒｕｅ和ｆａｌｓｅ也必须这样编译，即它们的值在栈顶。 �

例１２．８　表达式

　　ｌｅｔｒｅｃｆ＝＝ λｙｚ．ｉｆｚ＝０ｔｈｅｎ１ｅｌｓｅ１／ｙ；

ｘ＝＝５

ｉｎｆ１（ｘ＋１）

这个程序可用来研究两个问题：关于函数变元的闭包的构造和以函数为值的表达式的

构造。我们先从后者开始。从前面的例子知道，为联立等式产生的代码必须为等式的右部

形成闭包，并为左部存储一个指向该闭包的指针。对于像ｘ＝＝５这种等式的优化，我们已

经碰到过了。现在来考虑右部是函数定义的情况。当为λｙｚ．ｉｆｚ＝０ｔｈｅｎ１ｅｌｓｅ１／ｙ构造

闭包时，我们把它进一步做成ＦＵＮＶＡＬ对象，因为ｆ的函数应用代码的第一步必须保证ｆ是

可应用的函数。ＦＵＮＶＡＬ对象和该闭包的区别仅在于它还包含存放变元指针的存储空间。

构造闭包和转变成ＦＵＮＶＡＬ对象这两步是由该等式的代码直接完成的。

怎样编译ｆ的变元１和ｘ＋１？ＦＡＭ的按需调用语义使得变元必须以闭包的形式传递，

这样才可能保证它们的值仅在需要时计算。因此，必须为ｆ的变元ｘ＋１产生闭包。它包含

一个指令序列和一个约束向量，该指令序列的执行给出该变元的值，该向量包含一些指针，

它们指向出现在该变元中的自由变量的值（或值的表示）。现在的这个向量仅含指向ｘ的

闭包的指针。ｆ的等式和ｘ的等式的指令序列是在构造ｘ＋１闭包之前执行的，得到了关于

ｆ的ＦＵＮＶＡＬ对象和对应ｘ的基对象，这两个堆对象的指针在栈中，它们被赋给ｆ和ｘ。当

构造ｘ＋１的闭包时，ｘ的闭包的指针可以从栈中拷贝到该闭包的约束向量中。对于ｆ的变
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元１，由前面知道，我们不必创建一个闭包，因为它不含自由变量。 �

例１２．９　表达式

　　ｌｅｔｒｅｃｘ＝＝２＋１；

ｆ＝＝ λａｂ．ｇａ＋ｈｂ；

ｇ＝＝ λｘ．．．．

ｈ＝＝ λｙ．．．．

ｉｎｆｘｘ

该程序表明ＳＦＰ程序的（以闭包或值形式的）表达式的指针可以拷贝任意多份，作为函

数变元和全局变量的值等等。因此在ＳＦＰ的实现中，总是值的指针和闭包的指针而不是它

们的本身在传递，并且将它们存于约束向量和栈帧（相当于第６章的活动记录）中。因为我

们拷贝表达式的指针而不是表达式（更确切说是它的闭包）本身，因此每个表达式只有一个

实例存在，在ｌｅｔｒｅｃ定义中的对应变量的所有出现都有一个指针指向它。表达式对应变量

的首次使用引起闭包的计算是面向对应变量的所有出现。以后的出现就可以直接访问这个

值而无须重新计算。 �

例１２．１０　表达式

　　ｌｅｔｒｅｃｆ＝＝ｌｅｔｒｅｃｘ＝＝２；

ｉｎλｙ．ｘ＋ｙ

ｉｎｆ５

该程序可用来说明命令式语言和函数式语言在局部变量生存期上的区别。在Ｐａｓｃａｌ语

言中，除了那些由ｎｅｗ过程在堆上创建的对象外，所有在过程激活时建立的对象都有相同的

生存期，它们在过程终止时消失。

对于ＳＦＰ函数，情况不再是这样。在上面的程序中，为了把ｆ作用于５，需要计算由最

内的ｌｅｔｒｅｃ构造出的函数。这里，ｘ是局部于这个ｌｅｔｒｅｃ的。若最内的这个ｌｅｔｒｅｃ已经计算，

栈式管理会忘掉属于这个ｌｅｔｒｅｃ的一切东西，包括局部变量。这个例子说明高阶函数的出

现需要延长局部变量的生存期，这意味着局部变量必须存放在堆上，组装到ＦＵＮＶＡＬ对象

中。 �

１２．２．２　编译函数

１２．２．１节的例子已清楚地表明，同一个表达式在不同的上下文中会编译成不同的指令

序列。在前面的例子中遇到了４种上下文，我们用不同的字母表示它们：Ｐ（ｐｒｏｇｒａｍ）、Ｂ

（ｂａｓｉｃ）、Ｖ（ｖａｌｕｅ）和Ｃ（ｃｌｏｓｕｒｅ）：

（１）Ｐ：编译完整的程序表达式。结果在堆中，栈顶有一指针指向它。它总是最外上下

文，编译是在这种上下文中开始的。
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（２）Ｂ：结果必须是基值并且存在栈上。例如，处理条件表达式中的条件时，这种上下文

会出现。

（３）Ｖ：结果在堆中，栈顶有一指针指向它。这是计算的正常情况。但是对于基值类型

的表达式，作为结果的基值先放在栈上，然后将它做成一个堆对象。

（４）Ｃ：结果必须是被编译的表达式的闭包。函数的变元和递归等式的右部总是这种情

况。

４种上下文对应４个编译函数Ｐ ｃｏｄｅ、Ｂ ｃｏｄｅ、Ｖ ｃｏｄｅ和Ｃ ｃｏｄｅ，这些函数为与它们

相关的上下文产生指令序列。

１２．２．３　环境与约束

ＳＦＰ有两类名字定义：由λ定义的名字，它出现在一个λ抽象的名字序列中；由等式定

义的名字，它出现在ｌｅｔｒｅｃ表达式的一个等式的左部。从例１２．５到例１２．１０可知，一个名字

的定义性出现总是关联到一个闭包。当一个等式被编译时，其左部的名字总是关联到其右

部的闭包，而λ抽象中的约束名字是在函数应用时关联到该次应用的变元的闭包。

名字的引用性出现应该这样编译：它们获得相关联的定义性出现的值。ＳＦＰ按需调用

语义是这样实现的：第一次碰到一个名字的引用性出现时，其对应的定义性出现的闭包被计

算并且该闭包被计算结果覆盖，以后再碰到该名字的引用性出现时就直接取这个值。ＦＡＭ

的指令ｅｖａｌ可处理这两种情况。

ＳＦＰ的编译器遵循通常的哲理，它使用编译时静态可用的信息去有效地管理运行时的

动态对象。让我们来看ＳＦＰ程序的哪些信息是静态的，因而在编译时可用。表１２．２列出从

程序中可读到的关于函数的静态信息（称为原始静态信息）和从它们可以导出的信息。其中

前两种情况用来确定在函数应用时创建的栈帧中的寻址，最后一种情况的信息允许在约束

向量中相对寻址。

表１２．２　原始信息和导出信息

原始信息 导出信息

变元个数 形参地址（相对于第一个形参的地址）

在函数体中任何一点都可访问的由等式定义的局

部名字的集合

这组等式定义的局部名字的地址（相对于第一个

等式定义的局部名字的地址）

函数体中全局名字的集合 全局名字的在约束向量中的下标

于是，对于ＳＦＰ程序中变量的引用性出现，编译器知道它对于直接围绕它的ｌｅｔｒｅｃ或函

数定义是局部（约束）的呢还是全局（自由）的，并且知道哪个相对地址或约束向量中的哪个
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下标指派给它。这种静态信息包含在对应的编译环境中（见表１２．３）。

表１２．３　位置和编译环境

名字 论域 备注

ｐ Ｐ＝｛ＬＯＣ，ＧＬＯＢ｝×ｉｎｔｅｇｅｒ 位置（相对地址或下标）

β Ｂ＝（Ｖ→Ｐ） 编译环境

在Ｐａｓｃａｌ编译器中，地址环境中包含变量的相对地址和它的嵌套深度。在ＳＦＰ编译器

中，对应每个变量，编译环境包含它的位置和有关它是自由变量还是约束变量的信息。

当ＳＦＰ程序被编译时，什么时候编译环境会改变？很显然，当函数抽象的体或ｌｅｔｒｅｃ中

的表达式开始编译时，新引入的局部变量必须被加入编译环境。

当生成构造闭包或ＦＵＮＶＡＬ对象的代码时，必须把这时的全局变量构造成它们的运行

环境。

表达式中的局部变量在ＦＡＭ栈帧上分配存储单元，使用栈帧的相对地址。全局变量存

储单元的指针分配在约束向量中，它们的下标指明在运行时指向它们的值的指针在约束向

量的什么地方。

１２．３　抽象机的系统结构

从本节开始，我们逐步描述ＦＡＭ的系统结构和指令集合，以及把ＳＦＰ编译到ＦＡＭ的编

译方案。

ＦＡＭ的存储器包含一个程序存储区ＰＳ，每个单位含一条ＦＡＭ指令。某些指令含一个

运算对象。程序计数器ＰＣ总是保留当前指令的地址。在正常情况下，ＦＡＭ重复执行下列

三步：

（１）取当前指令；

（２）ＰＣ增１；

（３）解释当前指令。

当碰到ｓｔｏｐ指令或发生错误时，ＦＡＭ停机。

另外，存储器中还包括一个栈ＳＴ和一个堆ＨＰ，它们的空间不受限制。我们还假定ＦＡＭ

有一个堆管理器，它能在执行ｎｅｗ过程时分配空间，并能自动回收不再使用的空间。
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１２．３．１　抽象机的栈

ＦＡＭ的栈和第６章介绍的活动记录栈类似。ＳＰ是栈顶指针寄存器，它指示已被占用的

最高地址。下列４种对象都只占栈中一个单元：

（１）基值，如整数、布尔值等；

（２）栈地址；

（３）堆地址；

（４）程序指令的地址。

栈被分成若干帧，栈帧在函数应用和计算闭包时建立。前者与Ｐａｓｃａｌ的过程激活时建

立活动记录是一致的。后者在Ｐａｓｃａｌ中无对应的概念，它是按需调用语义要求延迟变元计

算引起的，我们稍后会讨论。图１２．２显示出了两种情况的栈帧结构。

图１２．２　栈帧结构

闭包计算时没有实在参数单元（指向实在参数的指针单元），除此以外，两种情况下的栈

帧有同样的结构。栈帧指针寄存器ＦＰ指示三个有序单元中地址最高的那一个。第一个单

元是当前活动（函数应用或闭包计算）结束后继续执行的指令地址，第二个单元是老ＦＰ的值，

第三个单元是所有全局变量构成的向量的指针ＧＰ。ＦＰ和ＧＰ分别相当于第６章所介绍的动

态链和静态链，但区别还是有的。在第６章ＧＰ是链的开始，通过它可以找到所有的非局部变

量，在这儿ＧＰ指向一个向量，该向量包含指向一个函数或表达式所有自由变量值的指针。

这种栈帧结构暗示了建立和释放栈帧可用一组固定的指令，见图１２．３，它们可以集成

在ＦＡＭ的ｍａｒｋ和ｅｖａｌ或ｒｅｔｕｒｎ指令中。
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　　　　　　　　　　　ＳＴ［ＳＰ＋１］：＝ 继续地址；　　　　　　ＰＣ：＝ＳＴ［ＦＰ－２］；

ＳＴ［ＳＰ＋２］：＝ＦＰ； ＧＰ：＝ＳＴ［ＦＰ］；

ＳＴ［ＳＰ＋３］：＝ＧＰ； ＳＰ：＝ＦＰ－２；

ＳＰ：＝ＳＰ＋３； ＦＰ：＝ＳＴ［ＦＰ－１］；

ＦＰ：＝ＳＰ；

（ａ）建立栈帧 （ｂ）释放栈帧

图１２．３　栈帧的建立与释放指令

１２．３．２　抽象机的堆

ＦＡＭ的堆所存储的是其生存期和栈管理方式不相容的对象。堆对象有一个标记，用于

指示对象的性质。４种标记ＢＡＳＩＣ、ＦＵＮＶＡＬ、ＣＬＯＳＵＲＥ和ＶＥＣＴＯＲ分别表示下列对象。

（１）ＢＡＳＩＣ：存放基值的单元ｂ。

（２）ＦＵＮＶＡＬ：对象表示一个函数结果。它是一个三元组（ｃｆ，ｆａｐ，ｆｇｐ），其中指针ｃｆ指向

程序区中函数体开始的地方，指针ｆａｐ指向函数变元向量，指针ｆｇｐ是函数各全局变量值的

指针所组成的向量的指针。这两个向量也存在堆中。ＦＵＮＶＡＬ对象是在函数定义的翻译结

果被处理时构造的。在这里，变元向量当然是空的，因为现在还没有变元。当 ｎ元函数应

用于ｍ（ｍ＜ｎ）个变元时，ＦＵＮＶＡＬ对象的变元向量就变成非空。如前面所提到的，变元不

足的应用结果仍然是函数，它仍由ＦＵＮＶＡＬ对象表示，该对象是在把这些变元装进先前的

ＦＵＮＶＡＬ对象后得到的。

（３）ＣＬＯＳＵＲＥ：对象是一个闭包。它表示一个延迟的计算，因为按需调用的参数传递是

把变元的代码和及其全局变量的值组成一个闭包，并且仅在需要时才计算闭包。该对象有

两个成分，即代码的指针 ｃｐ和全局变量值的指针向量的指针ｇｐ，后面我们会看到变量的所

有定义性出现都被赋了一个闭包。

（４）ＶＥＣＴＯＲ：对象是堆对象指针的向量。该向量存放函数变元的指针，或者存放

ＦＵＮＶＡＬ对象或ＣＬＯＳＵＲＥ对象的全局变量的指针。

标记选择子ｔａｇ用来确定堆对象的标记。函数ｓｉｚｅ用来确定ＶＥＣＴＯＲ对象的向量长度。

某些ＦＡＭ的指令根据标记来解释堆对象的内容，当它不能作用于堆对象（由于对象类

型不对）时会报告错误。有些指令从最高栈单元的内容构造这样的对象，并且把新创建的这

个堆对象的指针放在栈顶。这些指令列在表１２．４中。

１２．３．３　名字的寻址

对于ＳＦＰ来说，栈管理和名字的寻址不同于Ｐａｓｃａｌ等语言。函数定义的编译必须考虑
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函数应用允许变元不足和变元过剩的情况。当编译函数应用ｅｅ１．．．ｅｍ 时，编译器并非总

是能知道被应用函数的变元个数。例如，ｅ可以是外围高阶函数的一个形参。

我们考虑编译函数应用ｅｅ１．．．ｅｍ 的可能方法。很清楚，为函数应用产生的指令序列

必须产生 ｍ个闭包和一个ＦＵＮＶＡＬ对象。它们的指针必须放在这个函数应用的栈帧中，这

些指针在栈帧中有两种安排方式，如表１２．４所示。

表１２．４　建立堆对象的指令

指令 含义 备注

ｍｋｂａｓｉｃ ＳＴ［ＳＰ］：＝ｎｅｗ（ＢＡＳＩＣ：ＳＴ［ＳＰ］） 建立基本堆对象

ｍｋｆｕｎｖａｌ ＳＴ［ＳＰ－２］：＝ｎｅｗ（ＦＵＮＶＡＬ：ＳＴ［ＳＰ］，

ＳＴ［ＳＰ－１］，ＳＴ［ＳＰ－２］）；

ＳＰ：＝ＳＰ－２

建立函数堆对象

ｍｋｃｌｏｓ ＳＴ［ＳＰ－１］：＝ｎｅｗ（ＣＬＯＳＵＲＥ：ＳＴ［ＳＰ］，ＳＴ［ＳＰ－１］）；

ＳＰ：＝ＳＰ－１

建立闭包

ｍｋｖｅｃｎ ＳＴ［ＳＰ－ｎ＋１］：＝ｎｅｗ（ＶＥＣＴＯＲ：ＳＴ［ＳＰ－ｎ＋１］，

ＳＴ［ＳＰ－ｎ＋２］，．．．，ＳＴ［ＳＰ］）；

ＳＰ：＝ＳＰ－ｎ＋１

建立有 ｎ个
分量的向量

ａｌｌｏｃ ＳＰ：＝ＳＰ＋１；

ＳＴ［ＳＰ］：＝ｎｅｗ（ＣＬＯＳＵＲＥ：ＮＩＬ，ＮＩＬ）；

建立空闭包

现在讨论这两种情况。图１２．４（ａ）的存储安排允许变元和形式参数的寻址相对于ＦＰ的

内容。但是，因为编译函数定义时 ｍ的值是不知道的，而局部变量在栈帧中是邻近这些变

元的，因此局部变量的寻址就有困难。此外，如果函数应用提供过多的变元时，也会遇到类

似的问题。

图１２．４　变元在栈帧中的可能安排
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图１２．４（ｂ）的存储安排不允许相对于ＦＰ的内容来为形式参数寻址。但是形式参数和

局部变量可以相对于ＳＰ的内容寻址。ＳＰ在建立新的局部变量和中间结果时是变化的，因

此选择某个动态地址作为形式参数和局部变量相对寻址的基地址。这个地址可选择为正好

在ｅ１闭包的指针单元的下面，我们把它叫做ｓｐ０。这样，函数 λｖ１．．．ｖｎ．ｅ的形式参数ｖ１，

．．．，ｖｎ的相对地址必定是－１，－２，．．．，－ｎ，而局部变量的地址必定是０，１，２，．．．。

图１２．５　处理函数体之前的栈布局

下面的情况出现在一个函数体的处理的开始（由后

面描述的ａｐｐｌｙ指令产生）。ＰＣ寄存器置到函数体指令

区的开始位置，指针ＧＰ指向恰当的全局约束。栈包含了

３个有序的单元，它们是继续地址、老的ＦＰ和老的ＧＰ，还

包含ｅｍ，．．．，ｅ１的闭包的指针单元。ＳＰ指向ｅ１ 的闭包

的指针单元。ｅ１ 的闭包的指针之上的地址是ｓｐ０，如图

１２．５所示。

如果处理函数体，由ｌｅｔｒｅｃ表达式引入的局部变量必

须在栈上分配空间，ＳＰ的值相应地增加。还好，ＳＰ的当

前值和ｓｐ０的值之间的差，对于函数体每一点来说是静

态可确定的，因为已出现的新局部变量和中间结果的数目是已知的。这个差值在编译时保

存在参数ｓｌ中，传给前面提到的４个编译函数。换句话说，如果编译到函数体中的一个点

ａ，ｓｌ的当前值为ｓｌａ，运行时执行到这一点的ＳＰ值为ｓｐａ，那么下列地址关系式成立：

　　ｓｐａ＝ｓｐ０＋ｓｌａ－１ （１２．１）

因此，生成的指令可以使用编译时确定的值 ｓｌａ和运行时ＳＰ的值ｓｐａ 来计算运行时的

值ｓｐ０。形式参数可以用负的相对地址寻址，而局部变量可以用非负的相对地址寻址。

１２．３．４　约束的建立

前面已讨论过，对于每个函数定义以及每个表达式，自由变量集合都是静态可知的。这

个集合的元素可按任意次序列表，表中的位置便可作为自由变量的相对地址。这些相对地

址在运行时用于访问自由（全局）变量的值。这些值的地址存放在一个向量中，该向量的指

针存放在堆中作为ＦＵＮＶＡＬ或ＣＬＯＳＵＲＥ对象的一部分；在计算闭包或函数应用时，该指针

复写到ＧＰ，即运算时可以通过ＧＰ去寻找该向量的元素。到目前为止，我们还不清楚这些全

局变量的值的指针是怎样进入这样的向量的。但有一点是清楚的，当整个程序表达式被编

译时，还有被编译的程序开始执行时，自由变量集合和对应的值向量都为空。

假定函数对象或闭包被构造。在这两种情况下，全局变量的值的指针向量必须和它们

一起组装。因为ＳＦＰ已规定为静态约束，所以，刚处理的外围函数的形式参数、局部变量和

全局变量都应该看成该函数定义或表达式的全局变量。在１２．３．３节已知道形式参数和局
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部变量在运行时可正确寻址。如果归纳地假定能通过ＧＰ访问当前的全局变量，那么就可拷

贝所有新的全局变量的值的指针到栈中，形成一个向量，并把它作为一个堆对象的一部分。

１２．４　指令集和编译

通过对问题的分析和直观介绍，现在可以一步步地描述编译和所有的ＦＡＭ指令。前面

已提到过，共有４个编译函数Ｐ ｃｏｄｅ、Ｂ ｃｏｄｅ、Ｖ ｃｏｄｅ和Ｃ ｃｏｄｅ，它们与所期望的生成代

码执行结果的性质相对应。这些ｃｏｄｅ函数有三个参数：被编译的表达式ｅ，变量环境β和栈

标高ｓｌ。前面已经提到过，ｓｌ定义了被生成的代码执行前ＳＰ寄存器的值和地址ｓｐ０的差，

形式参数和局部变量可相对于ｓｐ０寻址。

１２．４．１　表达式

ＳＦＰ程序表达式ｅ的编译总是从Ｐ ｃｏｄｅ函数的一个应用开始：

　　Ｐ ｃｏｄｅｅ＝Ｖ ｃｏｄｅｅ［］０；

ｓｔｏｐ

因为ｅ不能含任何自由变量，所以环境为空。因为栈未作任何填充，所以栈标高ｓｌ是０。

ｓｔｏｐ指令停止机器的执行。

现在编译简单表达式，即仅由基值、算符和ｉｆ构成的表达式。我们考虑需要一个基值

作为执行结果的编译，编译函数Ｂ ｃｏｄｅ适用于这种情况。

由Ｂ ｃｏｄｅ生成的指令列在表１１．５。我们假定对ＳＦＰ的每个一元运算符ｏｐｕｎ和二元运

算符ｏｐｂｉｎ，在ＦＡＭ中都有对应的机器指令 ｏｐｕｎ和ｏｐｂｉｎ，于是

　　Ｂ ｃｏｄｅｂβｓｌ＝ｌｄｂｂ

Ｂ ｃｏｄｅ（ｅ１ｏｐｂｉｎｅ２）βｓｌ＝ Ｂ ｃｏｄｅｅ１βｓｌ；

Ｂ ｃｏｄｅｅ２βｓｌ＋１；

ｏｐｂｉｎ

Ｂ ｃｏｄｅ（ｏｐｕｎｅ）βｓｌ＝ Ｂ ｃｏｄｅｅβｓｌ；

ｏｐｕｎ

Ｂ ｃｏｄｅ（ｉｆｅ１ｔｈｅｎｅ２ｅｌｓｅｅ３）βｓｌ＝ Ｂ ｃｏｄｅｅ１βｓｌ；

ｆａｌｓｅｌ１；

Ｂ ｃｏｄｅｅ２βｓｌ；

ｕｊｍｐｌ２；
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ｌ１：Ｂ ｃｏｄｅｅ３βｓｌ；

ｌ２：

Ｂ ｃｏｄｅｅβｓｌ＝ Ｖ ｃｏｄｅｅβｓｌ；

ｇｅｔｂａｓｉｃ

表１２．５　基值、运算和分支指令

指令 含义 备注

ｌｄｂｂ ＳＰ：＝ＳＰ＋１；

ＳＴ［ＳＰ］：＝ｂ

装入基值

ｇｅｔｂａｓｉｃ ｉｆＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］．ｔａｇ≠ＢＡＳＩＣｔｈｅｎｅｒｒｏｒｆｉ；

ＳＴ［ＳＰ］：＝ＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］．ｂ

从堆中往栈上装入基值

ｏｐｂｉｎ ＳＴ［ＳＰ－１］：＝ＳＴ［ＳＰ－１］ｏｐｂｉｎＳＴ［ＳＰ］；

ＳＰ：＝ＳＰ－１

二元运算

ｏｐｕｎ ＳＴ［ＳＰ］：＝ ｏｐｕｎＳＴ［ＳＰ］ 一元运算

ｆａｌｓｅｌ
ｉｆＳＴ［ＳＰ］＝ｆａｌｓｅｔｈｅｎＰＣ：＝ｌｆｉ；

ＳＰ：＝ＳＰ－１

条件分支

ｕｊｍｐｌ ＰＣ：＝ｌ 无条件分支

ｌｄｌｌ ＳＰ：＝ＳＰ＋１；

ＳＴ［ＳＰ］：＝ｌ

把标号放入栈中

函数Ｖ ｃｏｄｅ的对应情况与上面类似，增加了把作为结果的基值放入堆中并用栈顶指

针指向它的指令：

　　Ｖ ｃｏｄｅｂβｓｌ＝Ｂ ｃｏｄｅｅβｓｌ；

ｍｋｂａｓｉｃ

Ｖ ｃｏｄｅ（ｅ１ｏｐｂｉｎｅ２）βｓｌ＝Ｂ ｃｏｄｅ（ｅ１ｏｐｂｉｎｅ２）βｓｌ；

ｍｋｂａｓｉｃ

Ｖ ｃｏｄｅ（ｏｐｕｎｅ）βｓｌ＝Ｂ ｃｏｄｅ（ｏｐｕｎｅ）βｓｌ；

ｍｋｂａｓｉｃ

Ｖ ｃｏｄｅ（ｉｆｅ１ｔｈｅｎｅ２ｅｌｓｅｅ３）βｓｌ＝ Ｂ ｃｏｄｅｅ１βｓｌ；

ｆａｌｓｅｌ１；

Ｖ ｃｏｄｅｅ２βｓｌ；

ｕｊｍｐｌ２；

ｌ１：Ｖ ｃｏｄｅｅ３βｓｌ；

ｌ２：
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注意上面条件表达式的编译，ｅ１ 是用Ｂ ｃｏｄｅ函数编译的，而ｅ２ 和ｅ３是用Ｖ ｃｏｄｅ函

数编译的，因为ｅ１的值需要放在栈上，而ｅ２和ｅ３的值需要放到堆中。

１２．４．２　变量的引用性出现

当上下文为Ｖ时，变量的引用性出现必须编译成访问其值，而当上下文为Ｃ时，变量的

引用性出现必须编译成访问其闭包。在前一种情况下，如果值还没有计算，必须首先从一个

闭包计算这个值。

　　Ｖ ｃｏｄｅｖβｓｌ＝ｇｅｔｖａｒｖβｓｌ；

ｅｖａｌ

Ｃ ｃｏｄｅｖβｓｌ＝ｇｅｔｖａｒｖβｓｌ

必须深入考虑代码生成函数ｇｅｔｖａｒ：

　　ｇｅｔｖａｒｖβｓｌ＝ｌｅｔ（ｐ，ｉ）＝β（ｖ）

ｉｎｉｆｐ＝ＬＯＣｔｈｅｎｐｕｓｈｌｏｃｓｌ－ｉ

ｅｌｓｅｐｕｓｈｇｌｏｂｉ

ｆｉ

它为局部变量和形式参数产生ｐｕｓｈｌｏｃ指令，为全局变量产生ｐｕｓｈｇｌｏｂ指令。这些指令的

定义在表１２．６给出。

表１２．６　变量值的入栈指令

指令 含义 备注

ｐｕｓｈｌｏｃｊ ＳＰ：＝ＳＰ＋１；

ＳＴ［ＳＰ］：＝ＳＴ［ＳＰ－ｊ］

把形式参数或局部变量的值的指针压入栈

ｐｕｓｈｇｌｏｂｊ ＳＰ：＝ＳＰ＋１；

ＳＴ［ＳＰ］：＝ ＨＰ［ＧＰ］．ｖ［ｊ］

把全局变量的值的指针压入栈

现在考虑对于变量ｖ的调用ｇｅｔｖａｒｖβｓｌａ，其中ｖ是形式参数或局部变量。环境β把它

约束到二元组（ＬＯＣ，ｉ），其中ｉ是非负数（局部变量）或负数（形式参数）。于是ｇｅｔｖａｒ生成一

条指令ｐｕｓｈｌｏｃｓｌａ－ｉ。

假定在指令ｐｕｓｈｌｏｃ执行前地址关系式（１２．１）对于参数ｓｌａ 和ＳＰ的状态ｓｐａ 成立，即

ｓｐａ＝ｓｐ０＋ｓｌａ－１。执行ｐｕｓｈｌｏｃｓｌａ－ｉ的效果是：

　　ＳＴ［ｓｐ］：＝ＳＴ［ｓｐ－（ｓｌａ－ｉ）］

其中ｓｐ＝ ｓｐａ＋１，因为ｓｐ在存储访问前增１。但是我们仍然有

　　ｓｐ－（ｓｌａ－ｉ）＝ ｓｐａ＋１－ｓｌａ＋ｉ＝（ｓｐ０＋ｓｌａ－１）＋１－ｓｌａ＋ｉ＝ｓｐ０＋ｉ
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于是形式参数和局部变量都能正确地装入。

就访问全局变量而言，假定编译时的环境β为一个向量中的所有全局变量定义一个下

标，并假定在运行时寄存器ＧＰ指向一个向量，该向量填充了根据这种下标定义安排的这些

全局变量的指针。于是ｐｕｓｈｇｌｏｂ指令的效果就是从该向量中把一个全局变量的指针压入

栈。

１２．４．３　函数定义

函数定义可以在两种上下文（值上下文Ｖ和闭包上下文Ｃ）中编译。前面已介绍过，生

成的代码应该构造闭包，但是为了提高函数应用的效率，生成的代码立即建立ＦＵＮＶＡＬ对

象。我们回忆一下，这样的对象有三个成分：函数代码的起始地址，变元指针向量（初始时为

空）的指针和约束向量的指针。这些指针必须在这个定义点赋值。给全局变量所置的相对

地址，加上形式参数的相对地址，就构成了开始编译函数体时的环境：

　　Ｖ ｃｏｄｅ（λｖ１．．．ｖｎ．ｅ）βｓｌ＝Ｃ ｃｏｄｅ（λｖ１．．．ｖｎ．ｅ）βｓｌ

Ｃ ｃｏｄｅ（λｖ１．．．ｖｎ．ｅ）βｓｌ＝

ｐｕｓｈｆｒｅｅｆｒβｓｌ；　　　　拷贝全局变量的值的指针

ｍｋｖｅｃｇ；

ｍｋｖｅｃ０； 空的变元向量

ｌｄｌｌ１； 函数代码的地址

ｍｋｆｕｎｖａｌ；

ｕｊｍｐｌ２；

ｌ１：ｔａｒｇｎ； 测试变元个数

Ｖ ｃｏｄｅｅ（［ｖｉ （ＬＯＣ，－ｉ）］
ｎ
ｉ＝１［ｖ′ｊ （ＧＬＯＢ，ｊ）］

ｇ
ｊ＝１）０；

ｒｅｔｕｒｎｎ；

ｌ２：

其中

　　ｆｒ＝［ｖ′１，．．．，ｖ′ｇ］＝ｌｉｓｔ（ｆｒｅｅｖａｒ（λｖ１．．．ｖｎ．ｅ））

ｐｕｓｈｆｒｅｅ［ｖ１，．．．，ｖｇ］βｓｌ＝ｇｅｔｖａｒｖ１βｓｌ；

ｇｅｔｖａｒｖ２β（ｓｌ＋１）；

．．．

ｇｅｔｖａｒｖｇβ（ｓｌ＋ｇ－１）

需要对上述代码作些解释。总的来说，由Ｃ ｃｏｄｅ函数生成的指令序列用于构造一个

ＦＵＮＶＡＬ对象。但与此同时，Ｃ ｃｏｄｅ函数也必须编译函数定义，产生函数的代码。在上面
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的编译方案中，从标号ｌ１ 到ｒｅｔｕｒｎｎ部分是函数的代码。其余部分用于生成ＦＵＮＶＡＬ对

象，并把该函数代码的起始地址ｌ１ 放到这个ＦＵＮＶＡＬ对象中。ｕｊｍｐ指令用于跳过这段函

数代码。

必须注意函数全局变量的处理。它们是静态可知的，这些变量的集合是用函数ｆｒｅｅｖａｒ

构造。函数ｌｉｓｔ从这个集合构造它的（无重复的）成员表。全局变量的次序也决定了它们相

应的值指针的次序。ｐｕｓｈｆｒｅｅ［ｖ１，．．．，ｖｇ］βｓｌ生成建立该向量的指令序列。它用ｇｅｔｖａｒ把

变量ｖ１，．．．，ｖｇ的值的指针压入栈，ｇｅｔｖａｒ用环境β中的信息进行寻址。函数体的编译开

始时，参数ｓｌ的值为０，在函数体的代码开始执行前，栈的布局如图１２．５所示。于是，地址

关系式（１２．１）在函数体执行前保持，因为我们有

　　ｓｐａ＝ｓｐ０＋０－１

因为每个ｇｅｔｖａｒ产生一条指令，它的执行使ＳＰ增１，因此ｇｅｔｖａｒ的参数ｓｌ也增１，模拟运行时

的ＳＰ增１，这就保证了地址关系式（１２．１）成立，因此局部变量和形式参数可以正确地寻址。

１２．４．４　函数应用

为函数应用所生成的指令序列必须保证：当进入函数执行时，栈的布局必须保持，该布

局是编译函数定义时所假定的。在进入前的栈布局由图１２．５说明。

　　Ｖ ｃｏｄｅ（ｅｅ１．．．ｅｍ）βｓｌ＝ ｍａｒｋｌ；

ｅ≠ｅ′ｅ″ Ｃ ｃｏｄｅｅｍβ（ｓｌ＋３）；

．．．

Ｃ ｃｏｄｅｅ１β（ｓｌ＋ｍ＋２）；

Ｖ ｃｏｄｅｅβ（ｓｌ＋ｍ＋３）；

ａｐｐｌｙ；

ｌ：

图１２．６　ｍａｒｋ指令执行前后情况

ｍａｒｋｌ为这个应用建立一个新的栈帧，继

续地址ｌ和ＦＰ与ＧＰ的当前值都被保留。然

后，生成的指令序列为变元在堆上建立闭包，并

把闭包的指针压入栈中。注意，ｍａｒｋ的执行使

ＳＰ加３。如果地址关系式在编译和在执行的开

始分别都保持，那么它在 ｅｍ 编译前和相应的代

码执行前也都保持。因为每个闭包的指针都需

要一个存储单元，因此编译每个ｅｉ（ｍ≥ｉ≥１）时都让参数ｓｌ加１，保证了地址关系式在该编

译方案自始至终都保持。表１２．７是ｍａｒｋ指令的定义。ｍａｒｋ指令的效果由图１２．６说明。
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表１２．７　建立一个栈帧

指令 含义 备注

ｍａｒｋｌ ＳＴ［ＳＰ＋１］：＝ｌ； 建立栈帧，保存有关地址

ＳＴ［ＳＰ＋２］：＝ＦＰ；

ＳＴ［ＳＰ＋３］：＝ＧＰ；

ＳＰ：＝ＳＰ＋３；

ＦＰ：＝ＳＰ

表１２．８列出了ａｐｐｌｙ指令的定义。在变元都从ＦＵＮＶＡＬ对象装入到栈中并且约束指针

置好后，它跳到函数体指令的开始点。它执行后栈的布局如图１２．７所示。

表１２．８　函数应用

指令 含义 备注

ａｐｐｌｙ ｉｆＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］．ｔａｇ≠ＦＵＮＶＡＬｔｈｅｎｅｒｒｏｒｆｉ；

ｌｅｔ（ＦＵＮＶＡＬ：ｃｆ，ｆａｐ，ｆｇｐ）＝ ＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］

ｉｎＰＣ：＝ｃｆ；

　ＧＰ：＝ｆｇｐ；

　ＳＰ：＝ＳＰ－１；

　ｆｏｒｉ：＝１ｔｏｓｉｚｅ（ＨＰ［ｆａｐ］．ｖ）ｄｏ

　　ＳＰ：＝ＳＰ＋１；

　　ＳＴ［ＳＰ］：＝ ＨＰ［ｆａｐ］．ｖ［ｉ］

　ｏｄ

ｔｅｌ

函数应用

　

　

指向约束

　

从ＦＵＮＶＡＬ对象中把变
元装入栈

图１２．７　ａｐｐｌｙ批令执行前后情况

就实现函数的整个任务考虑，我们已经讨论了下列子任务：

（１）从函数定义生成ＦＵＮＶＡＬ对象，并且在正确的环境下编译函数体。

（２）用ｍａｒｋ指令为函数应用建立一个栈帧，随后的存储单元用于存放变元指针。
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（３）用ａｐｐｌｙ指令，在建立了ＦＵＮＶＡＬ对象的正确约束后，函数代码开始执行。

此外，还有围绕着函数体的代码的两条指令需要介绍，即ｔａｒｇ和ｒｅｔｕｒｎ指令。ｔａｒｇ指

令的定义列在表１２．９中，解释在图１２．８中。ｔａｒｇ测试提供给函数的变量是否不足：如果不

足的话，它把现存的变元组装到ＦＵＮＶＡＬ对象中，并且释放栈帧。

表１２．９　如果变元个数不足，形成ＦＵＮＶＡＬ对象

指令 含义 备注

ｔａｒｇｎ ｉｆＳＰ－ＦＰ＜ ｎ
ｔｈｅｎ

　ｈ：＝ＳＴ［ＦＰ－２］；

　ＳＴ［ＦＰ－２］：＝ｎｅｗ（ＦＵＮＶＡＬ：ＰＣ－１，

　　ｎｅｗ（ＶＥＣＴＯＲ：［ＳＴ［ＦＰ＋１］，ＳＴ［ＦＰ＋２］，．．．，ＳＴ［ＳＰ］］），ＧＰ）；

　ＧＰ：＝ＳＴ［ＦＰ］；

　ＳＰ：＝ＦＰ－２；

　ＦＰ：＝ＳＴ［ＦＰ－１］；

　ＰＣ：＝ ｈ

ｆｉ

变元个数不足

图１２．８　ｔａｒｇ指令发现变元不足（ｎ＞ｍ），建立ＦＵＮＶＡＬ对象

ｒｅｔｕｒｎ指令的责任是函数应用和闭包计算结尾的处理。它的参数定义了由函数应用或

闭包计算消费的变元个数。它对应两种情况。在第一种情况中，栈帧包含的变元指针个数

和被应用函数所需要的一样多，此时，函数结果拷贝到适当的地方，并释放当前栈帧。在第

二种情况下，栈帧包含的变元指针个数多于被应用函数所需要的个数，此时的函数应用消费

适当个数的变元，其结果是一个函数，再应用到剩余的变元，这些变元的指针仍在栈上。表

达式（λｘ．（λｙｚ．ｘ＋ｙ＋ｚ）３）４５的执行会出现第二种情况，读者可以自行分析一下。

ｒｅｔｕｒｎ指令的定义在表１２．１０，它的效果说明在图１２．９中。

·５７３·１２．４　指令集和编译



表１２．１０　函数应用和闭包计算结尾的处理

指令 含义 备注

ｒｅｔｕｒｎｎ ｉｆＳＰ：＝ＦＰ＋１＋ｎ

ｔｈｅｎ

　ＰＣ：＝ＳＴ［ＦＰ－２］；

　ＧＰ：＝ＳＴ［ＦＰ］；

　ＳＴ［ＦＰ－２］：＝ＳＴ［ＳＰ］；

　ＳＰ：＝ＦＰ－２；

　ＦＰ：＝ＳＴ［ＦＰ－１］

ｅｌｓｅ

　ｉｆＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］．ｔａｇ≠ＦＵＮＶＡＬｔｈｅｎｅｒｒｏｒｆｉ；

　ｌｅｔ（ＦＵＮＶＡＬ：ｃｆ，ｆａｐ，ｆｇｐ）＝ＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］

　ｉｎＰＣ：＝ ｃｆ；

　　ＧＰ：＝ｆｇｐ；

　　ＳＰ：＝ＳＰ－ｎ－１；

　　ｆｏｒｉ：＝１ｔｏｓｉｚｅ（ＨＰ［ｆａｐ］．ｖ）ｄｏ

　　　ＳＰ：＝ＳＰ＋１；

　　　ＳＴ［ＳＰ］：＝ＨＰ［ｆａｐ］．ｖ［ｉ］

　　ｏｄ

　ｔｅｌ

ｆｉ

结束

继续地址
　

结果

　

　

变元过多，函数结果应用到剩

余变元

　

　

　

消费了ｎ个变元

图１２．９　ｒｅｔｕｒｎ指令的两种情况

１２．４．５　构造和计算闭包

用Ｃ ｃｏｄｅ函数编译表达式，其生成的代码执行时会为该表达式建立一个闭包。堆上

的这个ＣＬＯＳＵＲＥ对象由两个指针组成，分别指向表达式代码和一个向量，该向量的每个元
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素指向一个全局变量的值。因为这些值都已给出，因此一个闭包是对它的外围没有其他需

求的对象。和函数的处理类似，该表达式的真正编译是在Ｖ上下文和一个新环境下，该环

境只知道全局变量和值为零的参数ｓｌ。和函数应用一样，闭包的计算需要建立一个栈帧，在

该栈帧中，局部变量可以按前面讨论过的方案寻址。

和编译函数定义一样，编译表达式得到的代码结构包含一个较外的块（建立闭包）和一

个较内的块（表达式计算的代码）。

　　Ｃ ｃｏｄｅｅβｓｌ＝ｐｕｓｈｆｒｅｅｆｒβｓｌ；　　　 将全局变量的值压栈

ｍｋｖｅｒｇ； 把它们做成一个向量

ｌｄｌｌ１；

ｍｋｃｌｏｓ；

ｕｊｍｐｌ２；

ｌ１：Ｖ ｃｏｄｅｅ［ｖｉ （ＧＬＯＢ，ｉ）］
ｇ
ｉ＝１０；

ｕｐｄａｔｅ；

ｌ２：

其中

　　ｆｒ＝［ｖ１，．．．，ｖｇ］＝ｌｉｓｔ（（ｆｒｅｅｖａｒ（ｅ））

利用简单的优化，基本表达式可以处理得更有效。在这种情况下，不必显式地构造闭

包。

　　Ｃ ｃｏｄｅｂβｓｌ＝Ｖ ｃｏｄｅｂβｓｌ

当生成的闭包的值被需要时，执行为ｅ生成的代码。这由ｅｖａｌ指令来完成，如果它在

栈顶得到的是一个闭包的指针，那它就建立一个栈帧来计算该闭包。正如上下文Ｖ所刻画

的，这个计算把结果留在堆中，并且在栈中该闭包的指针上面用一个指针指向堆中的这个结

果。ｕｐｄａｔｅ指令（表１２．１１和图１２．１０）用这个结果去覆盖该闭包对象。这代表了ＦＡＭ按需

调用语义，因为以后再访问时无需重新计算，直接用第一次的计算结果即可。

表１２．１１　ｕｐｄａｔｅ指令

指令 含义 备注

ｕｐｄａｔｅ ＨＰ［ＳＴ［ＳＰ－４］］：＝ＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］；

ＰＣ：＝ＳＴ［ＦＰ－２］；

ＧＰ：＝ＳＴ［ＦＰ］；

ＳＰ：＝ＦＰ－３；

ＦＰ：＝ＳＴ［ＦＰ－１］

覆盖闭包
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图１２．１０　ｕｐｄａｔｅ指令的效果

图１２．１１说明ｅｖａｌ指令在栈上的效果，它的定义列在表１２．１２中。

图１２．１１　ｅｖａｌ指令的效果

表１２．１２　在计算闭包时由ｅｖａｌ完成栈帧的建立

指令 含义 备注

ｅｖａｌ ｉｆＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］．ｔａｇ＝ＣＬＯＳＵＲＥ

ｔｈｅｎ

　ＳＴ［ＳＰ＋１］：＝ＰＣ；

　ＳＴ［ＳＰ＋２］：＝ＦＰ；

　ＳＴ［ＳＰ＋３］：＝ＧＰ；

　ＧＰ：＝ＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］．ｇｐ；

　ＰＣ：＝ ＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］．ｃｐ；

　ＳＰ：＝ＳＰ＋３；

　ＦＰ：＝ＳＰ

ｆｉ

计算闭包

　

　

　

　

约束指针

表达式代码的起始地址

１２．４．６　ｌｅｔｒｅｃ表达式和局部变量

对于ｌｅｔｒｅｃ表达式ｌｅｔｒｅｃｖ１＝＝ｅ１；．．．；ｖｎ＝＝ｅｎｉｎｅ０，当在Ｖ上下文中编译它时，必须

产生下列指令和环境：

（１）为这ｎ个表达式ｅ１，．．．ｅｎ建立闭包的指令序列必须产生。

（２）计算ｅ０ 的指令序列必须生成。
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（３）根据全局变量以及ｖ１，．．．，ｖｎ，为ｅ１，．．．，ｅｎ 建立同样的环境。

它们由下列编译方案完成：

　　Ｖ ｃｏｄｅ（ｌｅｔｒｅｃｖ１＝＝ｅ１；．．．；ｖｎ＝＝ ｅｎｉｎｅ０）βｓｌ＝ｒｅｐｅａｔｎａｌｌｏｃ；

Ｃ ｃｏｄｅｅ１β′ｓｌ′；

ｒｅｗｒｉｔｅｎ；

Ｃ ｃｏｄｅｅ２β′ｓｌ′；

ｒｅｗｒｉｔｅｎ－１；

．．．

Ｃ ｃｏｄｅｅｎβ′ｓｌ′；

ｒｅｗｒｉｔｅ１；

Ｖ ｃｏｄｅｅ０β′ｓｌ′；

ｓｌｉｄｅｎ

其中

　　β′＝ β［ｖｉ →（ＬＯＣ，ｓｌ＋ｉ－１）］ｎｉ＝１；

　　ｓｌ′＝ ｓｌ＋ｎ；

　　ｒｅｐｅａｔｎｃ＝ｉｆｎ＝０ｔｈｅｎｎｏｃｏｄｅ

ｅｌｓｅｃ；

　　ｒｅｐｅａｔ（ｎ－１）ｃ

ｆｉ

逐步来考察这个方案。首先生成ｎａｌｌｏｃ指令，它在堆上建立 ｎ个空对象，并把它们的

指针压在栈上。然后为每一个表达式ｅｊ产生指令序列

　　Ｃ ｃｏｄｅｅｊ（β［ｖｉ →（ＬＯＣ，ｓｌ＋ｉ－１）］
ｎ
ｉ＝１）（ｓｌ＋ｎ）；

　　ｒｅｗｒｉｔｅ（ｎ－ｊ＋１）

该序列为ｅｊ建立闭包，然后覆盖对应的空闭包对象。覆盖指令ｒｅｗｒｉｔｅｍ的含义见表

１２．１３。因此，空闭包对象必须已经存在，建立闭包的代码才可以使用这些空对象的指针。

但是它不访问这些空对象的成分。

表１２．１３　ｒｅｗｒｉｔｅ指令和ｓｌｉｄｅ指令

指令 含义 备注

ｒｅｗｒｉｔｅｍ ＨＰ［ＳＴ［ＳＰ－ｍ］］：＝ＨＰ［ＳＴ［ＳＰ］］；

ＳＰ：＝ＳＰ－１

覆盖堆对象

ｓｌｉｄｅｍ ＳＴ［ＳＰ－ｍ］：＝ＳＴ［ＳＰ］；

ＳＰ：＝ＳＰ－ｍ

拷贝结果

·９７３·１２．４　指令集和编译



在这儿，对于定义的次序必须有个假定。我们对变量的Ｃ ｃｏｄｅ方案已作了改进，用变

量的约束作为返回而不是建立一个闭包。若不对定义排序，对于例１２．１１，这将是灾难性

的，因为这儿空闭包仍将用ｐｕｓｈｌｏｃ访问。为了避免这一点，我们对定义进行排序，使得像 ａ

＝＝ ｂ这样的变量命名总是处于ｂ的定义的后面。循环重新命名是没有意义的，因此理所

当然被编译器拒绝。

例１２．１１　表达式

　　ｌｅｔｒｅｃａ＝＝ ｂ；

ｂ＝＝０

ｉｎ．．．； �

剩下还必须确定地址关系式（１２．１）在这种情况下是否仍然保持，如果它在ｌｅｔｒｅｃ编译前

和生成的代码执行前分别保持的话。假设ｓｌ对应的开始值是ｓｌ０。ｎ次ａｌｌｏｃ使ＳＰ的值增

加ｎ，结果是，ｅ１编译时的参数是ｓｌ０＋ｎ。ｒｅｗｒｉｔｅ释放栈的最高存储单元，因此其他表达式

ｅ２，．．．，ｅｎ，ｅ０ 的编译仍然有正确的ｓｌ参数。

局部变量ｖｉ分配的地址是ｓｌ０＋ｉ－１。于是ｖ１的地址是ｓｌ０，ｖ２ 的地址是ｓｌ０＋１，等等。

如果该ｌｅｔｒｅｃ是函数体中第一个ｌｅｔｒｅｃ，那么ｖ１ 的相对地址是０，ｖ２ 的相对地址是１，等等。

因此，在函数ｇｅｔｖａｒ中用ｐｕｓｈｌｏｃ指令的局部变量寻址也是正确的。

习　题　１２

１２．１　为下列函数写出ＳＦＰ表达式：

（ａ）求两个数 ａ和ｂ的最大公约数的函数ｇｃｄ。

（ｂ）检查一个自然数是否为完全数的函数ｉｓｐｅｒｆｅｃｔ。如果一个数等于它真因子的和，那么这个数就是

完全数。例如，６是完全数，因为６＝１＋２＋３。

１２．２　确定下面ＳＦＰ表达式中自由变量的集合和约束变量的集合：

（λｘ．ｘｙ）（λｙ．ｙ）

λｘｙ．ｚ（λｚ．ｚ（λｘ．ｙ））

（λｘｙ．ｘｚ（ｙｚ））（λｘ．ｙ（λｙ．ｙ））

λｘ．ｘ＋ｌｅｔｒｅｃａ＝＝ｘ；

ｘ＝＝ｆｙ；

ｙ＝＝ｚ

ｉｎｘ＋ｙ＋ｚ

１２．３　把下列ＳＦＰ表达式编译成ＦＡＭ抽象机指令序列：

（ａ）（λｘ．ｘ＋１）３
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（ｂ）ｌｅｔｒｅｃＦ＝＝ λｘ．ｘｙ；

ｉｎｃ＝＝ λｘ．ｘ＋１

ｉｎＦｉｎｃ５

并说明在生成的ＦＡＭ指令执行过程中，栈和堆是怎样变化的。

１２．４　把下列ＳＦＰ表达式编译成ＦＡＭ代码：

ｌｅｔｒｅｃｆａｃ＝＝ λｎ．ｉｆｎ＝０ｔｈｅｎ１ｅｌｓｅｎ＊ｆａｃ（ｄｅｃｎ）；

ｄｅｃ＝＝λｎ．ｎ－１

ｉｎｆａｃ４

１２．５　考虑如下形式的ＳＦＰ程序（最外表达式是ｌｅｔｒｅｃ表达式）：

ｌｅｔｒｅｃｖ１＝＝ ｅ１；

．．．

ｖｎ＝＝ ｅｎ；

ｉｎｅ

变量ｖｉ可以按它们在栈开始点的绝对地址来寻址。引入一类称为ＡＢＳ的变量，并且相应地修改编译方案。

我们可以进行什么样的优化？

１２．６　在这个习题中，我们优化下列形式的递归函数：

ｆ＝＝λｖ１．．．ｖｎ．．．．（ｆｅ１．．．ｅｎ）．．．

ｉｎ．．．

如果该递归调用（ｆｅ１．．．ｅｎ）既不是一个算符的运算对象，又不是函数变元，那么称它为尾递归。在这种

情况下，函数值的计算是通过对该函数的这个递归调用来完成的。通常，运行时碰到函数调用，一个新的

栈帧必须建立。然而，对于尾递归，当前栈帧是空或者从递归调用返回后不再使用。于是，我们不必建立

一个新的栈帧，而是在当前栈帧中计算递归调用。此时，老变元的指针直接由那些新变元的指针代替。

定义相应的指令，并且修改编译方案，使它能识别尾递归调用并且用较有效的方式处理它们。（提示：

扩充那些代码函数，增加一个参数，该参数包含有关被编译表达式上下文的信息。）

１２．７　修改ＦＵＮＶＡＬ对象的结构以及函数定义和函数应用的代码方案，使得在函数变元不足的情况

下，变元的解包和重新打包可以避免。
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