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1 Einfihrung der SECD Maschine

1.1 Einleitung

Die SECD-Maschine Landins war die erste abstrakte Maschine fir den
A-Kalkdl, der als Programmiersprache angesehen wurde. Sie ist ein theoretische
Modell fur Berechnungen des A-Kalkils. Die SECD-Maschine ist die Basis fir
die weitere Entwicklung von abstrakten Maschinen fir funktionale
Programmiersprache. In diesem Artikel dekonstruieren wir die SECD-Maschine
in einen A-Interpreter d.h. in eine Auswertungsfunktion. Umgekehrt kann aus
dem A-Interpreter die SECD-Maschine wieder aufgebaut werden. Die
Dekonstruktion und die Rekonstruktion erfolgen durch  Transformation,
Gleichungsumformungen, einfache Programmtransformationen, hautséchlich
closure Konversion, Transformation in Fortsetzungsart und
Defunktionalisierung.

1.2 Struktur der SECD Maschine

Die SECD Maschine wird als eine Ubergangsfunktion tiber einem vierfachen
Tupel definiert, bestehend aus einem Stack fir Zwischenwerte (mit Typ S),
einer Umgebung (mit Typ E), einem Control-stack (mit Typ C) und einem
Dump (mit Typ D):

run:S*E*C *D ->value

Diese Ubergangsfunktion ist schwierig, weil sie einige Induktionsvariablen
beinhaltet. Deswegen betrachten wir es zum ersten in vier Ubergangsfunktionen,
von denen jede eine Induktionsvariable hat,

run.c: S*E*C*D->value
run_d: S*D->value

run_t: term*S*E*C* D ->value
runa: S*E*C*D->value

Abhéangig von dem Control-stack, ruft run_c entweder run_d auf, (der
Control-stack ist leer), oder run_t (Die Spitze des Control-stack enthélt einen
Term) oder run_a (der Topf des Control-stack enthélt eine Applikation).

1.3 Vorbedingungen und Gebiet der Darlegung

Die SECD-Machine ist eine abstrakte Maschine zur Berechnung von
Ausdriicken des A-kalkils. Um die SECD-Machine zu verstehen, missen wir
zundchst den A-kalkil bzw. die Ausgangssprache (The source language)



kennenlernen.

The source language : Die Ausgangssprache ist der A-Kalkil. Ein Programm ist
ein geschlossene Term. Er wird wie folgt definiert:

structure Source
= struct
type ide = string
datatype term = LIT of int
| VAR of ide
| LAM of ide * term
| APP of term * term
type program = term
end

Ein Term ist eine integer Konstante int(c), einer Variablen ide(x), eine
A-Abstraktion LAM ide*term(Ax.e), oder ein Apply term*term(e,e’). Wir
kdnnen auch wie folgt schreiben:

c:=c|x|Ax.e]|(ee’)

Und danach definieren wir die Umgebung (The (polymorphic) environment)
Wir definieren eine Struktur Env, welche die folgende Signatur hat:

signature ENV
= sig
type ’a env
val empty : "aenv
val extend : Source.ide * "a* "aenv -> "aenv
val lookup : Source.ide * ’aenv ->’a
end

Auf der Umgebung ENV sind drei Operationen definiert. Die leere Umgebung
wird mit Env.empty bezeichnet. Die Funktion, die eine Umgebung mit einer
neuen Bindung erweitert, wird mit Env.extend bezeichnet. Die Funktion, die
den Wert eines Bezeichners aus einer Umgebung holt, wird mit Env.lookup
bezeichnet.

Am Ende definieren wir die Wertebreichtyp (value). Es gibt drei Typen von
Werten: Integer, die Nachfolgefunktion, und die closure:



datatype value = INT of int
| SUCC
| CLOSURE of value Env.env * Source.ide * Source.term

Mit den Definitionen der Quellsprache, der Umgebung, und der Werte kénnen
wir jetzt die initiale Umgebung (The initial environment) definieren:

val e_init = Env.extend ("succ”, SUCC, Env.empty)

2. Dekonstruktion der SECD Maschine

Um die SECD Maschine genauer verstehen und analysieren zu kodnnen,
dekonstruieren wir die Maschine. Am Ende bauen wir sie wieder auf.

Die Betrachtung gliedert sich in 6 Abschnitten:

Abschnitt 2.1 stellt die SECD-Maschine dar, wie sie ursprunglich spezifiziert
und in der Literatur Klassisch dargestellt wird.

Abschnitt 2.2 beinhaltet eine alternative Spezifikation, in der die Funktion run
in run_c, run_d, run_t und run_a mit vier gegenseitig rekursiven
Ubergangsfunktionen  transformiert  wird, wvon denen jede eine
Induktionsvariable besitzt.

Abschnitt 2.3 stellt eine Version hoherer Ordnung dar. Diese arbeitet mit
Fortsetzungsfunktionen (continuation-passing-style).

In Abschnitt 2.4 wird die Dump-Fortsetzung eliminiert.
In Abschnitt 2.5 wird noch die Control-Fortsetzung eliminiert.

Abschnitt 2.6 stellt den entsprechenden Experten ohne Stack dar.

2.1 Die originale SECD Maschine

Die SECD Maschine wird mit Ubergangen zwischen vier Komponenten

definiert:

-- Stack_register enthdlt eine Liste von Zwischenresultaten. Diese Komponente
hat den Typ value list.

-- Environment_register enthélt eine Liste von Umgebungen. Diese ist vom Typ
value Env.env.



-- Control_register enthalt Control directives. Diese Komponente hat den Typ
Directive, wobei Directive wie folgt definiert ist:

datatype directive = TERM of Source.term
| APPLY

-- Dump_ register enthélt eine Liste von Dreiergruppen. Die Dreiergruppe
enthélt die Stackliste, die Umgebung, und den Control Register. Die
Komponeten sind vom Typ (value list * value Env.env * directive list)
list.

Die SECD Maschine ist mit der Transition zwischen vier Komponeten definiert:

(* run:S*E*C*D->value *)

(* where S =value list *)
(* E = value Env.env *)
(* C = directive list *)
(* D=(S*E*C)list *)

(* evaluateO : Source.program -> value *)
fun evaluate0 t
=run (nil, e_init, (TERM t) :: nil, nil)

Die Auswertungsfunktion wird mit einem leeren Stack, der Umgebung, dem
initiale Ausdruck und einem leeren Dump initialisiert.

Die originale SECD Maschine

fun run (v :: nil, €’, nil, nil) (*1%)

=v

| run (v ::nil, e’, nil, (s, e, c) ::d) (*2%)
=run(v:s,ec,d)

| run (s, e, (TERM (LIT n)) :: c, d) (*3%)
=run ((INT n) ::s, e, c, d)

| run (s, e, (TERM (VAR X)) :: ¢, d) (*4%)
=run ((Env.lookup (X, €)) :: s, €, ¢, d)

| run (s, e, (TERM (LAM (x, t))) :: c, d) (*5%)
=run ((CLOSURE (e, x, 1)) :: s, e, ¢, d)

| run (s, e, (TERM (APP (10, t1))) :: c, d) (*6%*)
=run (s, e, (TERM t1) :: (TERM t0) :: APPLY :: ¢, d)

| run (SUCC :: (INT n) ::s, e, APPLY :: ¢, d) (*7%)
=run ((INT (n+1)) ::s, e, ¢, d)

| run ((CLOSURE (e, x, t)) :: v’ :is, e, APPLY ::c, d) (*87%)

=run (nil, Env.extend (x, v’, €’), (TERMt) :: nil, (s, e, C) :: d)



. Die erste Klausel spezifiziert, wenn die Liste der Control und das Dump leer
sind, die Berechnung wird beendet und der Wert wird auf der Spitze des
Stack zuruickgegeben.

. Die zweite Klausel spezifiziert, wenn die Liste der Control leer aber das
Dump nicht leer ist, die Berechnung sollte mit dem Stack, der Umgebung
und der Control fortfahren, die in der Spitze des Dumps gespeichert wird
und den obersten Wert des Stacks auf den neuen Stack bringen.

. Die dritte Klausel spezifiziert, wenn die Spitze der Controlliste eine Integer
Zahl ist, der Wert sollte auf den Stack eingefiihrt werden.

. Die 4. Klausel spezifiziert, wenn die Spitze der Controlliste ein Variable ist,
der entsprechende Wert sollte von der entsprechenden Umgebung geholt
werden und auf den Stack eingefugt werden.

. Die 5. Klausel spezifiziert, wenn die Spitze der Controlliste eine
A-Abstraktion ist, die dem Auswerten dieser A-Abstraktion entspricht: die
entsprechende closure sollte auf den Stack eingeftigt werden. Dieses closure
gruppiert die Umgebung und die zwei Bestandteile der A-Abstraktion d.h.
die Formelparameter und den Korper.

. Die 6. Klausel spezifiziert, wenn die Spitze der Controlliste eine Anwendung
ist, die dem Auswerten einer Anwendung entspricht: eine Applikation, der
Operator und die Operanden sollten auf die Liste der Control eingefigt
werden.

. Die 7. Klausel spezifiziert, wenn die Spitze der Controlliste ein Apply ist,
bei der die Oberseite des Stacks die Nachfolgerfunktion ist und das folgende
Controlelement eine Ganze Zahl ist , die der Anwendung der
Nachfolgerfunktion entspricht: der Control-Direktor sollte zweimal geknallt
werden und die Ganze Zahl sollte auf den Stack erhtht und eingefligt
werden.

. Die achte Klausel spezifiziert, wenn die Spitze der Controlliste ein Apply ist,
bei der die Oberseite des Stacks eine closure ist und ein folgendes Element
im Stack existiert, das einem Funktionsaufruf entspricht. In diesem Fall
sollte der Stack zweimal geknallt werden und die Umgebung sowie der Rest
der Liste des Controls auf den Dump eingefiigt werden. Der Zwischenwert



Stack sollte mit der leeren Liste initialisiert werden, die Umgebung sollte
mit dem closure Umgebung initialisiert werden.

Ein Beispiel fiir die originale SECD Maschine
Bspl: (Ax.Ay.x 3) 5) mit evaluateO

| |
| |
t0= (APP (APP (LAM “x* (LAM “y* (VAR “X”) (LIT3)) (LIT5))

104 10,
=run (nil, e_init, (TERM t0) : : nil, nil)
(6) = run (nil, e_init, (TERM t0,) : : (TERM t0;) : : APPLY : : nil, nil)
(3) =run ((INT 5), e_init, (TERM t0,) : : APPLY : : nil, nil)
(6) = run ((INT 5), e_init, (LIT 3) : : (TERM Ly) : : APPLY : : APPLY : : nil, nil)
(3) =run ((INT 3) : : (INT 5), e_init, (TERM L) : : APPLY : : APPLY : : nil, nil)
(5) = run ((CLOSURE (e_init, “x”, Ly) : : (INT 3) : : (INT 5), e_init,
APPLY :: APPLY : : nil, nil)
(8) =run (nil, [(*x”, (INT 3))], (TERM Ly) : : nil, ((INT 5), e_init, APPLY) : : nil)
(5) = run ((CLOSURE([(“x”, (INT 3))], “y”, VAR”X”) : : nil, [(“x”, (INT 3))],
[ L((INT 5), e_init, APPLY) : : nil)
(2) = run ((CLOSURE([(*x, (INT 3))], “y”, VAR”X”) : : (INT 5) : : nil, e_init,
APPLY, nil)
(8) = run (nil, [("“Xx”, (INT 3)), (“y”, (INT 5))], (TERM VAR”X”) : : nil,
(nil, e_init, nil) : : nil)
(4) =run ((INT 3) : : nil, [(“x”, (INT 3)), (“y”, (INT 5))], nil, (nil, e_init, nil) : : nil)
(2) =run ((INT 3) : : nil, e_init, nil, nil)
(1) =1INT3
Der Term t0 wird mit den Klauseln 1-8 berechnet. Nach 13 Schritte wurde das
Resultat INT 3 ausgegeben.

2.2 Eine strukturiertere Spezifikation

In der Definition von Abschnitt 2.1 werden alle moglichen Ubergange
zusammen in einer rekursiven Funktion run definiert.

Jetzt wandelt Faktor run in einige gegenseitig rekursive Funktionen um, davon
jede mit einer Induktionsvariable.

-- run_c interpretiert die Liste von control directives. Es spezifiziert, welche
Transition zu nehmen ist. Wenn die Liste leer ist, wird run_d aufgerufen.
Wenn die Liste mit einem Term beginnt, erfolgt der Aufruf von run_d.
Beginnt die Liste mit einer Anwendung, wird run_a aufgerufen.



-- run_d interpretiert den Dump. Es spezifiziert, welche Transition zu nehmen
ist. Falls das Dump leer oder nicht leer ist, gibt es einen glltigen Stack.

-- run_t interpretiert den ersten Term in der Liste von Control.

-- run_a interpretiert das erste Resultat im Stack.

Die strukturiertere Spezifikation wird wie folgt definiert:

(* run_c:S*E*C*D->value
(* run_d:S*D->value

*)

*)

(* run_t:Source.term*S* E * C * D -> value *)

(* run_a:S*E*C™*D->value
(*  where S = value list

(* E = value Env.env
(* C = directive list
(* D=(S*E*C)list

(* evaluatel : Source.program -> value
fun evaluatel t
= run_t (t, nil, e_init, nil, nil)

Die strukturiertere Spezifikation

fun run_c (s, e, nil, d)
=run_d (s, d)
|run_c (s, e, (TERMY) i c, d)
=run_t(t s, e c,d)
| run_c (s, e, APPLY :: ¢, d)
=run_a(s, e c,d)
and run_d (v :: nil, nil)
=V
| run_d (v :: nil, (s, e, c) :: d)
=run_c(v:s,ec,d)
andrun_t (LITn,s, e, c,d)
=run_c ((INT n) :: s, e, c, d)
| run_t (VAR X, s, €, C, d)
=run_c ((Env.lookup (X, €)) :: s, e, ¢, d)
| run_t (LAM (x, 1), s, &, ¢, d)
=run_c ((CLOSURE (e, x, 1)) :: s, e, ¢, d)
| run_t (APP (10, t1), s, e, c, d)

=run_t (t1, s, e, (TERM t0) :: APPLY ::c, d)

*)
*)
*)
*)
*)

*)



andrun_a (SUCC :: (INTn) ::s,e, c, d)
=run_c ((INT (n+1)) :: s, e, c, d)
| run_a ((CLOSURE (e’, x, t)) :: v’ iis, e, c, d)
= run_t (t, nil, Env.extend (x, v’, €’), nil, (s, e, ) :: d)

Vergleich der originalen Maschine und der strukturierteren
Spezifikation

Vergleicht man die Definition der strukturierteren Spezifikation mit der
originalen Maschine, so lasst sich feststellen, dass die 1. und 2. Klausel der
originalen Maschine mit dem run_d der Definition der strukturierteren
Spezifikation Ubereinstimmt. Des Weiteren entsprechen die 3,4,5,6. Klausel
run_t und die 7. und 8. Klausel entsprechen run_a. Damit folgt die erste
Proposition:

Proposition 1: Die Quellprogramme evaluateO und evaluatel liefern
das gleiche Resultat.

2.3 HOhere Ordnung

In Abschnitt 2.2, gibt es zwei Mdglichkeiten um einen Dump zu konstruieren
(Nil und Cons) und drei Maoglichkeiten um eine Liste von Control zu
konstruieren (nil, a term, and apply directive).

Betrachtet man es in hoherer Ordnung, so definieren run_d und run_c
Funktionen in Form von Fortsetzungsfunktionen.

(* run_t:Sourceterm*S*E*C*D ->value *)

(* run_a:S*E*C™*D->value *)
(* where S = value list *)
(* E = value Env.env *)
(* C=(S*E*D)->value *)
(* D =S ->value *)

(* evaluate2 : Source.program -> value *)
fun evaluate? t
= run_t (t, nil, e_init,
fn (s, _,d)=>ds,
fn (v :inil)=>v)

Hier arbeitet evaluate2 mit Fortsetzungsfunktionen ( continuation-
-passing-style ). Die zwei Fortsetzungsfunktionen ¢ und d haben die Gestalt:

10



C=(S*E*D)->value
D =S ->value

Die hohere Ordnung ist wie folgt definiert:
funrun_t (LITn, s, e, c,d)
=Cc((INTn):s,e d)
| run_t (VAR X, s, €, c, d)
= ¢ ((Env.lookup (x, €)) :: s, e, d)
| run_t (LAM (x, 1), s, €, ¢, d)
=C ((CLOSURE (e, x, 1)) :: s, e, d)
| run_t (APP (10, t1), s, e, c, d)
=run_t (1, s, e,
fn (s, e, d) =>run_t (10, s, e,
fn (s,e,d)=>run_a(s,e,c,d),
d),
d)
and run_a (SUCC :: (INTn) :: s, e, c, d)
=C ((INT (n+1)) :: s, e, d)
| run_a ((CLOSURE (e’, x, t)) :: v’ i:s, e, ¢, d)
=run_t (t, nil, Env.extend (x, v’, €’),
fn(s, ,d)=>ds,
fn(v:inil)=>c(v:s, e d))

Vergleich mit Strukturierterer Spezifikation

In der Strukturierteren Spezifikation werden run_d und run_c als
Transitionsfunktion definiert. Wobei in C die Liste von Control directives
gespeichert wird und in D die Liste von (S * E * C) gespeichert ist. Ausserdem
werden in hoherer Ordnung die C und D als Fortsetzungsfunktionen definiert. C
ist die Fortsetzung der (S * E * C) Liste und D wird als die Fortsetzung des
Stack interpretiert. Die beiden Strukturen spielen die gleiche Rolle. Es folgt die
zweite Proposition:

Proposition 2: Die Quellprogramme evaluatel und evaluate2 erbringen
das gleiche Resultat.

2.4 Ohne dump-Fortsetzung

Die Version von Abschnitt 2.3 arbeitet mit Fortsetzungsfunktionen. In diesem
Abschnitt wird die dump-Fortsetzungsfunktion eliminiert.

Wir benennen run_t als eval und run_a als apply um.

(* eval:Sourceterm*S*E* C->stack *)

11



(* apply:S*E*C->S *)

(* where S = value list *)
(* E = value Env.env *)
(* C=S*E->S *)

(* evaluate3 : Source.program -> value *)
fun evaluate3 t
= letval (v :: nil) = eval (t, nil, e_init, fn (s, _) =>5)
inv
end

funeval (LIT n, s, e, c)
=Cc((INTn)::s,e)
| eval (VAR X, s, €, C)
= ¢ ((Env.lookup (x, €)) :: s, €)
| eval (LAM (x, t), s, e, C)
= ((CLOSURE (e, x, 1)) :: s, €)
| eval (APP (10, t1), s, e, C)
=eval (t1,s,e, fn (s, e) =>
eval (10, s, e, fn (s, €) =>
apply (s, e, ¢)))
and apply (SUCC :: (INT n) :: s, e, €)
=C ((INT (n+1)) :: s, €)
| apply ((CLOSURE (e’, x, 1)) :: v’ 2 S, €, C)
= letval (v :: nil) = eval (t, nil, Env.extend (X, v’, €’),
fn (s, )=>59)
inc(v:s, e
end

Vergleich mit hdherer Ordnung

In diesem Abschnitt wird evaluate mit let val(v :: nil)=...in v definiert. Sie gibt
das Resultat direkte in v aus. Die Funktion ist gleich wie die Dump-
Fortsetzung ((fn(v :: nil) => v ), die in héherer Ordnung implementiert ist.
eval(APP(t0,t1), s, e, ) arbeitet mit zwei Control-Fortsetzung und rechnet das
APPLY mit apply(s, e, ¢) ohne Dump-Fortsetzungsfunktion. Es spielt die
gleiche Rolle wie run_t(APP(10,t1), s, e, ¢, d ), die in héherer Ordnung definiert
ist. Der andere eval und apply Evaluetor ergeben das gleiche Resultat wie run_t
und run_a in hoherer Ordung. Daraus folgt die Proposition 3:

Proposition 3: Die Quellprogramme evaluate2 und evaluate3 liefern das
gleiche Resultat.

12



2.5 Ohne Control-Fortsetzung
In Abschintt 2.4 wurde die Dump Fortsetzung eliminiert. Nun eliminiern wir

noch die Control Fortsetzung:
(* eval:Sourceterm*S*E->S*E *)

(* apply:S*E->S*E *)
* where S = value list *)
* E = value Env.env *)

(* evaluate4 : Source.program -> value *)
fun evaluate4 t
=letval (v::nil, )
=eval (t, nil, e_init))
inv
end

funeval (LITn,s,e)
=((INTn):s,e)
| eval (VAR X, s, €)
= ((Env.lookup (x, €)) :: s, €)
| eval (LAM (x, t), s, e)
= ((CLOSURE (e, x, 1)) :: s, €)
| eval (APP (10, t1), s, €)
= letval (s, e) = eval (t1, s, €)
val (s, e) = eval (10, s, €)
in apply (s, e)
end
and apply (SUCC :: (INT n) :: s, e)
= ((INT (n+1)) s, €)
| apply ((CLOSURE (e’, x, 1)) :: v’ i s, €)
=letval (v::nil, )
=eval (t, nil, Env.extend (X, v’, €7)))
in(v:is,e)
end

Vergleichen mit Ohne Dump-Fortsetzungsfunktion

In diesem Abschnitt wird der Term direkt ausgerechnet. Er arbeitet nicht mehr
mit der Control-Fortsetzung. eval(APP(t0,t1), s, e) berechnet t0 und t1 und
speichert die beiden Resultate im Stack, und rechnet die Enderesultate mit
apply(s, e). In dem Fall ohne Dump-Fortsetzung arbeitet eval(APP(t0,t1), s, e, C)
mit Control-Fortsetzungsfunktion. Es liefert das gleiche Resultat wie ohne
Control-Fortsetzung. Auch der eval und apply evaluetor, die in beiden Falle
auftreten, liefern gleiche Resultate.

13



Proposition 4 : Die Quellprogramme evaluate3 und evaluate4 erbringen das
gleiche Resultat.

2.6 Ohne-Stack

Im Abschnitt 2.5 arbeiten eval und apply mit einem Stack von
Zwischenresultaten. Wir stellen hier eine Mdglichkeit dar, die Resultate direkt
auszugeben, ohne Verwendung eines Stacks fiir die Zwischenwerte.

(* eval : Source.term * E -> value * E *)
(* apply : value * value * E ->value *E  *)
(* where E = value Env.env *)

(* evaluate5 : Source.program -> value *)
fun evaluate5 t
=letval (v, )
=eval (t, e_init))
inv’
end

fun eval (LIT n, e)
=(INT n, e)
| eval (VAR X, €)
= (Env.lookup (X, €), €)
| eval (LAM (x, t), €)
= (CLOSURE (e, x, 1), €)
| eval (APP (10, t1), e)
= letval (v1, e) = eval (t1, e)
val (v0, e) = eval (t0, e)
in apply (vO, v1, e)
end
and apply (SUCC, INT n, e)
= (INT (n+1), )
| apply (CLOSURE (e’, x, t), v’, €)
=letval (v, )
=eval (t, Env.extend (X, v’, €”)))
in(v,e)
end

Vergleich mit ohne Control-Fortsetzung

In diesem Abschnitt werden die Zwischenresultate und Endresultate direkt
ausgegeben ohne sie in einem Stack zu speichen. Z.B. berechnet
eval(APP(t0,t1), e) tO und tl1. Die Resultate werden als vl und vO direkt

14



ausgegeben und dann mit apply(vO,vl.e) weiter gerechnet. Im Fall der Ohne
Control-Fortsetzung eval(APP(t0,t1),s.,e) werden die Zwischenresultate
zundchst im Stack gespeichert und dann das Enderesultat weiter mit apply(s,e)
ausgerechnet. Die andere eval und apply evaluetor bleiben gleich.

Proposition 5 : Die Quellprogramme evaluate4 und evaluate5 erbringen das
gleiche Resultat.

Ein Beispiel fur Abschnitt 2.6 Ohne-Stack
Bsp2: (Ax.Ay.x 3) 5) mit evaluateb

\ |
| |
t0= (APP (APP (LAM “x* (LAM “y* (VAR “x”) (LIT3)) (LIT5))

0, i0;
=letval (v, )
=eval (t0, e_init)
inv’
end

eval( t0, e_init)
= letval (v1,el) =-eval (t0,, e_init)
val (v0, e0 ) =eval (101, e_init)
inapply (vO0, vl e)
end

eval (10, e_init) = (LIT 5, e_init) = (INT 5, e_init)

eval (10, ,e_init) =letval (v3,e3)=-eval (LIT 3,e_init) = (INT 3, e_init)
val (v2,e2) =eval ( Ly, e_init)
= (CLOSURE (e_init, “x”, Ly), e_init)
in apply (v2, v3, e_init)
end

apply (v2,v3,e_init) =letval (v, )
=eval (Ly,Env.extend (“x”, INT 3, e_init ) )
in (v, e_init)
end

eval ( Ly,Env.extend (“x”, INT 3, e_init) )
= (CLOSURE ([“x”, (INT3) 1], “y",VAR”X”),[1) (*e_init=[]%*)
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mmmp cval (10, e_init)
=letval (v, _)=-eval (VAR”X”, [ (*X”, (INT 3)), (“y”, INT5)])
=(INT3, [ (“x”, (INT3)), (“y”,INT5)1)
in(v,[1)
end
=INT 3
Im Beispiel 2 wird der gleiche Term wie im Beispiel 1 berechnet und gleiches

Resultat ausgegeben.

3. Fazit

3.1 Zusammenfassung der Dekonstruktion der SECD Machine
Wie in Abschnitt 2.1-2.6 wird die SCED-Maschine Schritt fur Schritt
dekonstruiert und wieder aufgebaut. Die originale SECD-Maschine wird zur
strukturierteren SECD Machine mit vier Transitionsfunktionen spezifiziert.

run_c:S*E*C*D ->value

run_d:S* D ->value

run_t:term*S*E*C* D ->value

runa:S*E*C*D ->value

Danach werden die beiden Transitionsfunktionen run_c und run _d als
Fortsetzung definiert mit Hilfe von Fortsetzungsfunktionen.
(continuation-passing style)

run_t:term*S*E* C* D -> value

run.a:S*E*C*D ->value

where C=S* E * D -> value

D =S ->value
Danach wird die Dump-Fortsetzung elimiert:

run_t:term*S* E * C -> stack

runa:S*E*C->S

where C=S*E->S

Und dann elimiert man noch die Control-Fortsetzung.
runt:S*E->S*E
runa:S*E->S*E

Am Ende elimiert das Stack.
run_t : term * E -> value * E
run_a : value * value * E -> value * E

Nach der Dekonstruktion der SECD Maschine kann man feststellen, dass alle
Abschnitte das gleiche Resultat liefern.
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3.2 Ziel der SECD Maschine

Das Enderesultat der Dekonstruktion der SECD Maschine zeigt, daR der
denotationale Inhalt der Auswertungsfunktion der SECD-Maschine von
folgendem Typ ist:

term -> E -> value * E

wobei term ist vom Typ term, E ist vom Typ Umgebung und value ist vom

Typ value.

Mit der oben gezeigten Dekonstruktion und Rekonstruktion der SECD Machine,
sollte man verstehen kénnen, wie die SECD Machine der A-kalkil berechnet.

Es sollte eigentlich der term t beziiglich der Umgebung E direkt das
Enderesultat ergeben.
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