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Kapitel 0

Einlatung

0.1 Definition (Compiler)

N [20.04.2004]
Ein Compiler ist ein Programm zur Ubersetzung von PS-Programmen (Quellprogramme) in aguiva-

lente MS-Programme (Zielprogramme). Wir fordern hierbei, dal3 der Compiler korrekt arbeitet.
PS bezeichne hierbei eine hohere Programmiersprache, bei denen wir folgende Typen unterscheiden:

imperative PS: Variablen, Wertzuweisungen, Kontrollstrukturen, Datenstrukturen
deklarative PS: funktionale und logische Sprachen (— Vorlesung ,,Formale Sprachen*)
nebenlaufige PS: kommunizierende Prozesse, verteilte Systeme

objektorientierte PS: Klassen, Vererbung

Wir betrachten hier imperative Programmiersprachen.
MS bezeichne die Maschinensprache auf dem Grundkonzept des von-Neumann-Rechners. Die Menge
der elementaren Maschinenbefehle 4Rt sich dabei wie folgt aufteilen:

RISC: Reduced Instruction Set Computer

CISC: Complex Instruction Set Computer

0.2 Aspekte einer Programmiersprache
1. Syntax: formaler hierarchischer Aufbau eines Programms aus strukturellen Komponenten
2. Semantik: Bedeutung eines Programms, Zustandstransformation einer abstrakten Maschine

3. Pragmatik: benutzerfreundliche Formulierung, natirliche Sprache, Maschinenabhangigkeiten
(compiler options)

Definition: Aquivalenz von Programmen: Zwei Programme sind &quivalent, wenn sie semantisch
gleich sind.



8 0.3 Struktur eines Compilers

0.3 Struktur eines Compilers

Ein Compiler ist in logisch unabhangige Phasen aufgeteilt, die aber verzahnt als Passes (Laufe) ab-
laufen. Wir unterscheiden die Analysephase und die Synthesephase. Eine Ubersicht Uber das Zusam-
menspiel der einzelnen Phasen gibt Abbildung 1.

0.3.1 Analyse

Bei der Analyse wird die syntaktische Struktur bestimmt und Fehler erkannt. Sie wird unterteilt in
folgende Schritte:

lexikalische Analyse: Erkennung von Symbolen, Trennzeichen und Kommentaren (implementierbar
durch endliche Automaten durch Erkennung von regularen Ausdriicken)

syntaktische Analyse: Erkennung des hierarchischen Programmaufbaus und Darstellung des Auf-
baus durch einen Ableitungsbaum (implementierbar durch CFGs (kontextfreie Grammatiken)
und Kellerautomaten)

semantische Analyse: Kontextabhanhgigkeiten, statische Semantik, Typinformationen, attributierte
Grammatiken ergeben dann eine Attributierung des Ableitungsbaums
0.3.2 Synthese

Die Synthese erzeugt MS-Code aus dem attributierten Ableitungsbaum, und laRt sich in die folgenden
Schritte unterteilen:

Zwischencodeerzeugung: Ubersetzung in Zwischencode fir eine abstrakte Maschine (kann auch
fehlen, erhoht bei Vorhandensein die Portabilitat)

Optimierung: Verbesserung von Laufzeit und Speicherbedarf

Codegenerierung: effiziente Verwendung von Registern und MS-Befehlssatz zur Erzeugung von
MS-Code

0.3.3 Frontend / Backend

Beim Compiler unterscheiden wir zwischen dem Frontend, welches MS-unabhangig arbeitet und dem
MS-abhangigen Backend. Das Frontend ist zustandig fur die Analyse und die Zwischencodeerzeu-
gung. Ggf. wird eine MS-unabhangige Optimierung vorgenommen. Das Backend schliel3lich gene-
riert dann den MS-Code und nimmt MS-abhangige Optimierungen vor.

Definition: One-Pass, n-Pass-Compiler, wobei n ist die Anzahl der Laufe durch das Quellprogramm
ist
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Abbildung 1: Struktur eines Compilers
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Kapitel 1

L exikalische Analyse

Im Folgenden wird davon ausgegangen, daf? das zu Ubersetzende Programm als Characterstring vor-
liegt. Wichtig ist hier die Unterscheidung zwischen Zeichen und Symbolen.

Ausgangspunkt: Quellprogramm P als Zeichenfolge, mit:

>o: Zeichensatz (ASCl |, Unicode)
acXy: Zeichen, lexikalisches Atom
PeZj: Quellprogramm

P < 2§ besitzt aufgrund der Pragmatik von PS eine lexikalische Struktur:
« natdrliche Sprache fur Bezeichner und Schlusselworter
» mathematische Formelsprache fur Zahlen, Formeln
* Leerzeichen, Zeilenwechsel, Einrtickungen (Tabulatoren), ...
« Kommentare, als auch direkte Compileranweisungen (Pragmas)

Der syntaktische Aufbau ermoglicht eine gute Lesbarkeit und Wartbarkeit, die fur den Compiler al-
lerdings irrelevant ist.

Die Semantik von P und damit die Ubersetzung (als Semantik erhaltender Prozess) ist syntaxorien-
tiert: sie folgt dem hierarchischen Programmaufbau. Dabei ist der pragmatische Aspekt irrelevant.

1. Beobachtung: Syntaktische Atome (Symbole) werden dargestellt als Folgen lexikalischer Ato-
me, sogenannter Lexeme (Zeichenreihen die Symbole darstellen). Die erste Aufgabe der lexikalischen
Analyse ist damit die Zerlegung des Quellprogramms P in eine Folge von Lexemen.

2. Beobachtung: Fur die syntaktische Analyse ist der Unterschied von Lexemen oft irrelevant (z.B.
Bezeichner). Lexeme werden daher zu Symbolklassen zusammengefalit. Diese Symbolklassen werden
dann als Token (zum Beispiel id, num) dargestellt. Es ist beispielsweise unerheblich, ob an einer Stelle
der Wert 10 oder der Wert 20 steht, lediglich die Symbolklasse (beispielsweise Zahlwort, Bezeichner,
etc.) ist relevant. Bezeichner mussen nicht unterschieden werden.

1. Aufgabe: Zerlegung des Quellprogramms in eine Folge von Lexemen.

11
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12 1.1 Scanner-Konstruktion

Die syntaktische Analyse bearbeitet eine Tokenfolge. Ein Symbol wird durch ein zuséatzliches Attribut
fur die semantische Analyse und die Codegenerierung identifiziert. Symbol = (Token, Attribut).

2. Aufgabe: Transformation einer Lexem-Folge in eine Symbolfolge.

Definition: Lexikalische Analyse: Zerlegung eines Quellprogramms in eine Folge von Lexemen und
deren Transformation in eine Folge von Symbolen.

Definition: Scanner (in der Literatur auch Lexer): Der Scanner ist ein Programm fur die lexikalische
Analyse (siehe Abbildung 1.1).
Wichtigste Symbolklassen (Lexemklassen):

 Bezeichner (Zeichenreihen mit Ausnahme von Schlusselworter)

Zahlworter

Schlusselworter (Identifizierung Uber Symboltabelle)

Einfache Symbole: ein Sonderzeichen (4, —, *,(,.,;,...), bildet jeweils eine Symbolklasse

» Zusammengesetzte Symbole: Folge von zwei oder mehr Symbolzeichen (:=, xx, <=, ...), bilden
ebenfalls eine Symbolklasse

 Leerzeichen: _, ..., ...
« Spezielle Symbole: Kommentare, Pragmas von Compileroptionen

Definition: Token: id, const, divsym, semsym, leer

Definition: Attribute: Zeiger in Symboltabelle, Binardarstellung einer Zahl, leer bei Symbolklassen
mit einem Symbol

Feststellung: Symbolklassen sind regulare Mengen — Beschreibung durch regulare Ausdriicke; Er-
kennung durch endliche Automaten. Automatische Scannergenerierung, z.B. mit | ex (UNIX).
1.1 Scanner-Konstruktion

(Hinweis: in friheren Vorlesungen wurden regulare Ausdriicke mit ,,RA“ bezeichnet)

Definition: regulére Ausdriicke: FUr ein Alphabet X ist die Menge RegE(Z) der regularen Z-Ausdrucke
definiert durch:

* N € RegE(X),Z C RegE(2)

* a,B€RegE(Z) ~ (aVP),(a-P),(a") € RegE(Z)
Ihre Semantik:

* [1:RegE(Z) —p(27)

- [A]:=0



Kapitel 1. Lexikalische Analyse 13

* [a]:={a}

* [(avp)]:=[a]UIR]

* [(a-B)1:=[a]-[B]

* [(@)]:=[o]" = Uro [o]"

Der folgende Teil bis zum einfachen Matching Problem ist nicht Bestandteil der Vorlesung im Som-
mersemester 2004.

o [N]:=[AT =0

———
o L* =UpoL",L" ={wiwz...wp|wj e L} =L-L-L-... L
o LN LM =L 0 M = LM 10 = (e}

1.1.1 Das einfache Matching-Problem

Entscheide fir a € RegE(X) und w € 2* ob w € [a] oder w ¢ [a]. Hilfsmittel hierzu sind endliche
Automaten

A=<0Q,Z,d,q0,F > NFA(Z)

mitd: Q x (XU {e}) — p(Q), Ze := ZU{e} (Epsilon-Transitionen sind zugelassen)
undgo € Q,F C Q.

Definition: Fur T C Q ist die e-Hdille (T ) definiert durch
e TCeg(T)
* qeg(T)~o(q,e) Ce(T)
Definition: Die erweiterte Transitionsfunktion & : P(Q) x =* — P(Q) ist definiert durch:
« 3(T,e):=¢(T)
* 3(T,wa) := €Uyt 5(02))
21 erkennt die Sprache L(2) := {w € Z*|3({qo}, W) NF # 0}

DFA-Methode

Die DFA-Methode zur Losung des Matching-Problems (bekannt aus der ATFS-Vorlesung) ist wie
folgt definiert:
1) 2 P
o € RegE(Z) — 2A(a) € NFA(Z) — 2((a)" € DFA(Y)
mit [o] = L(A(a)) = L(A(a)P).

(1) Methode von Thompson (Satz von Kleene), linearer Platz und Zeitbedarf
(2) Potenzmengenkonstruktion, exponentieller Platz und Zeitbedarf

Trotz aufwendiger Konstruktion, entscheidet 2((a)” in [w| + 1 Schritten ob w € [a] oder nicht.
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NFA-Methode

Die NFA-Methode zur Losung des Matching-Problems verbessert den Platzbedarf, benotigt dafur
jedoch eine langere Laufzeit. Der Automat wird in Bezug auf die zu prufende Eingabe w konstruiert,
durch Verzicht auf volle Potenzmengen-Konstruktion. Da die Eingabe w € £* bekannt ist, reicht die
Potenzmengen-Konstruktion fur den ,,Lauf von w durch 2((a)".

Der Algorithmus ist in Abbildung 1.3 gegeben.

Die Komplexitat des Algorithmus ist wie folgt gegeben:

Platz: O(|a|+ |w]|)

Zeit: O(|al-|w])

Kombination von NFA- und DFA-Methode

Es ist eine Optimierung moglich, indem bereits berechnete Transitionen &(T,a) im Cache zwischen-
gespeichert werden.

1.1.2 Das erweiterte Matching-Problem

Definition: Seien a1, ...,0, € RegE(X) und w € X*.

Sei ferner A := {Ty,..., Ty} ein Alphabet von Token zur Beschreibung der Zugehorigkeit zu einem
Ausruck.

Wenn w = wiwz...wx und wj € [a;, ] mit 1 <ij <n far j=1...k dann heiBt (wy,...,wg) eine
Zerlegung von w beziglich ay,...,a, und v =T, ... T; eine Analyse von w bezlglich a,...,a. v
reprasentiert die lexikalische Struktur von w bezuglich aq,...,dp.

Aufgabe: Analyse bestimmen bzw. Fehler melden.

Hinweis: Weder die Analyse noch die Zerlegung sind eindeutig bestimmt.

Konventionen fUr Eindeutigkeit

1. Prinzip des lahgsten Match (maximal munch) fur die Eindeutigkeit der Zerlegung.

Definition: Eine Zerlegung (wq, ..., W) von w bezlglich ay,...,ay, heit Im-Zerlegung (,,lon-
gest match“), wenn furalle j=1...kund x,y € Z* und p,q € {1,...,n} gilt:

W =wiWz...Wjxy,w;j € [ap],wjx € [oag] ~x=¢

Folgerung: FUr w,dy,...,0, gibt es hochstens eine Im-Zerlegung. Motivation fur die Im-Zer-
legung ist unter anderem das Finden des lahgsten Bezeichners.

2. Prinzip des ersten Match (bzgl. ay,...,ay) fur die Eindeutigkeit der Analyse.

Trotz der Eindeutigkeit der Im-Zerlegung sind mehrere Analysen moglich, weil [op] N [oq] # 0
moglich.
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Konvention: der erste Match in der Folge a4, ..., a, zahit.

Definition: Sei (w1,...,Wy) eine Im-Zerlegung und v = T;, ... T;, eine (zugehorige) Analyse
von w bezuglich ay...a,. Dann heif3t v eine fim-Analyse (,.first longest match®), falls fur alle
j=1,...,kundpu=1,...,nqgilt:
wj e o] ~ij<p
Folgerung: FUrw, ay,..., 0, gibt es hochstens eine fim-Analyse. Sie existiert genau dann, wenn
die Im-Zerlegung existiert.
Berechnung der flm-Analyse

Als Voraussetzung gelte im Folgenden: a4, ...,0, € RegE(X), 0.B.d.A. e Z [0i] #0, firi=1,...,n.
Sei ferner w € ¥* und A = {Ty, ..., Ty} das Tokenalphabet.

1. Konstruiere furi=1,...,n:
% =< Q;, %5,y ,Fi >€ DFA(Z)
so daf [ai] = L(2)
2. Bilde aus diesen den Produktautomaten 20 =< Q,Z,d,qo,F >€ DFA(Z), mit

Q = Q1x...xQn

o = (@ ...q")

5(@Y....q").a) = (Bu(a®.a).....5(q". )
(q(l),---,q("))eF ey Elie{l,.,,,n}7q(')€|:i

Dann gilt: L(A) = U, [ai]
Zerlege F wegen der Eigenschaft ,.first match” in F = u{‘le(i) durch die Forderung

@Y,....gqM) e FV:AgV eRundqV ¢Fv1<j<i
Dann gilt:

i1
3(qo,w) € F ~we [oundw ¢ | [a]]
=1

Definition: q € Q heifl3t produktiv : ~3v e 2*: 8(q,v) € F

P ist die Menge der produktiven Zustande, also: F C P.

Bei der Minimierung des Automaten gibt es hochstens einen unproduktiven Zustand, namlich
den, der die leere Sprache akzeptiert. y
Minimierung des Automaten: Einteilung in Aquivalenzklassen

[23.04.2004]
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3. Erweitere 24 =< Q,Z,9,qo, F > zu dem Backtrack-DFA B mit Ausgabe.

Idee: Einweg-Leseband mit zwei Kopfen:

« Backtrack Kopf b zur Markierung eines Matches

« Lookahead-Kopf | zur Bestimmung des lahgsten Matches

Konfigurationsmenge von B: ({N} UA) x Z*QX* x A*{g, lexerr}
—_— N Y/

Mode Eingabe Ausgabe

Anfangskonfiguration fur w € Z*: (N, qow, €)
Transitionen: ' := &(q,a)

(@ normal mode (Match suchen):

(N,g'w,W) falls o €P\F
N,gaw,W) < (Ti,q'w,W falls o e F0
( q q

Ausgabe :W -lexerr falls q ¢P

(b) backtrack mode (langsten Match suchen):

(T,vagq'w,W) falls q € P\F
(T,vgaw,W) - ¢ (Ti,q'w,W) falls o e F0)
(N,qovaw,WT) falls g &P

(c) Eingabeende

(N,q,W) F Ausgabe:W -lexerr falls qe€P\F
(T,q,W) F  Ausgabe W -T falls geF
(T,vaq,W) F (N,qova,WT) falls qeP\F

Dann gilt firw € =*:

(N, gow,€) WehdA* ~ Wistflm— Analysevonw

(N, qow, €)

T % T %

W -lexerr . esgibtkeine flm — Analyse vonw

Der Zeitaufwand betragt im worst-case O(|w|?).

Beispiel: a; =abc o, = (abc)*d w = (abc)™ erfordert O(m?) Schritte.

Verbesserung durch Tabular-Methode (vgl. KMP fur string pattern matching) in Linearzeit.

Lit: TH. Raps ,, Maximal Munch Tokenization in Linear Time* ACM-TOPLAS 20(1998)
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1.2 Praktische Aspekte der Scanner-Konstruktion

[27.04.2004] .
Unterscheide

- automatische Scannererzeugung (lex, u.a.) mit bel. a4,...,a,

- Scanner-Konstruktion flr eine PS mit speziellem a,...,0n

* Spracherweiterung von RegE(Z) zur einfacheren Beschreibung von Symbolklassen (Abklrzun-
gen, regulare Definition)

a. Vereinfachende Bezeichnungen:

— Prazedenzregeln zur Vermeidung von Klammern: « > - > V (x bindet starker als -)
* - und V sind linksassoziativ
= - wird weggelassen, | statt
= Beispiel: : (aV ((b*)-c)), einfacher: ajb*c
— AbkUlrzungen:
* of :=aa* (,einmal oder mehrmals®)
= a?:=a|A* (,einmal oder keinmal“)
= [abc] :=alb|c
= [a—z]:=albc|...|z
* .:=a|...|z(Z={a,...,z}) Der Punkt steht fir alle Zeichen
b. Regulare Definitionen: Schrittweise Beschreibung von Symbolklassen durch zusatzliche
id; =071 mitid,,...,id, €Z
freigewahlte Bezeichner. :
id, =0, undaje€RegE(ZU{idy,...,id;_41}
Beachte: keine Rekursion, Entschachtelung moglich (Rekursion = EBNF)

 Scannereffizienz wichtig: haufiger Aufruf des Scanners bei der syntaktischen Analyse durch
»hexttoken®.
— Programmierung des Scanners in Assembler
— Erzeugung durch Scannergenerator (z.B. lex)
 Prinzip des langsten Match. Allgemein: beliebig langer look-ahead (Backtrack-Phase erforder-

lich). Look-ahead von 2 Zeichen in Pascal, allerdings kann diese Beschrankung die lexikalische
Analyse verandern.

Abweichungen vom Im-Prinzip moglich, z.B. in lex: o/ Match von o erfordert zusatzlich
einen look-ahead-string, welcher 3 matcht.

« Besondere Rolle von ,blanks* (Whitespace): Trennung von eigentlichen Lexemen, um mit 1-
lookahead auszukommen.

Attributberechnung:

— erneutes Lesen des Eingabestrings
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— Dezimalzahl ~~ Binarzahl (Lex: i nstal | _-num

— Bezeichner: Gleichheit prufen, Verwendung einer Symboltabelle (Lex: i nst al | _i d), Ein-
trag eines Bezeichers in LexTab, Zeiger als Attribut.

— Schlusselworter (alternativ) zunachst als Bezeichner behandeln, Symboltabelle mit Schli-
sselwortern initialisieren. Die Attributberechnung (i nstal | _i d) liefert dann den Schli-
sselwerttoken (z.B. (if, ) statt (id, — SymTab)).

1.3 Automatische Scannergenerierung mitf | ex (I ex)

Linux: > man fl ex, Unix-Tool (,, fast lexical analyser*)

lex cc
scan. | —lex.yy.c — a. out
—— \ , N——
Lex—Spezifi kation ScannerinC Ausfulhrbarer Scanner

Programm aoul Symbolfolge Tokenfolge mit Atributberechnung

1.3.1 Aufbau einer Lex-Spezifikation

Definitionen

9%

Regel n

9%

C Hi | fsprozeduren

Definitionen (optional)
1. Direkter C-Code %. . . C- Code ... 9%
2. Substitutionen (regulare Definition)
3. Startzustande (zur Einleitung von besonderen Phasen)

Regeln
nmuster {aktion}

must er von der Form regexp[/regexp]
akt i on: C-Code zur Berechnung von <Token, Attr>
Finden der passenden Regel:

* longest match
* first match

* kein match — abfangen mit . | \n ~~ Fehlerausgabe

Token werden als ganze Zahlen kodiert. Attribute werden Uber die globale Variable yyl val weiter-
geleitet. Am Fileende wird die benutzerdefinierte Prozedur ,,i nt yyw ap (voi d)“ aufgerufen. Beim
Ruckgabewert 1 liefert | ex eine ,,0* um zu charakterisieren, dal3 kein Token mehr folgt. Ist der Ruck-
gabewert 0, so scannt | ex weiter.
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1.3.2 Verwandte Probleme

Teilwortsuche in Texten, Dokumenten, Dateien

Beispiel: (Unix) grep: Get Regular Expression Print

Syntax: grep expr files

Ausgabe: Zeilen der Dateien, in denen ein Match von expr vorkommt.



Jauueds 1T Bunpjiqqy

Quellprogramm
(Zeichenkette)

token
Scanner Parser

get next
token

Symbol-
tabelle

Scanner

Lexeme

Beispidl:

Symbole
(Token, Attribut)

.. uuuALPHAl H =AL2[_JDIV[_|2 . 7|_“_| NI

4

...(id,p1) (getsym,) (id,p2) (divsym, ) (const,2.7,) (semsym,) . ..

Hilfsmittel der Scannerkonstruktion:

e Reguldre Ausdriicke und endliche Automaten

0¢

(xa |) xa | } Hw Buniauauablauueds ayosiewony €T
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Beispiel: Pascal / Teil 1. Symbolklassen

e Bezeichner: letter = [A-Za-z]
digit = [0-9]
id = letter (letter | digit)*
e Zahlworter: digits = digit+

(ohne Vorzeichen)  optfrac = (.digits)?

optexp = (E[+-]? digits)?
num = digits optfrac optexp

e Relat. Oper.: relop=<|<=|=|<>|>|>=
e Schlusselworter: if=if

then = then

else = else
e Zwischenraum: blank = [, \t\n]

blanks = blank+

CB1-3

asAjeuy ayasieyixa ‘T [audey

T¢
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1.3 Automatische Scannergenerierung mit f | ex (I ex)

COMPILERBAU 2004

NFA—M ethode

Eingabe: 2A € NFA(Y)

weX*as w

eof

Algorithmus:

T:=¢g({do});

a:=nextchar();

a:=nextchar();
endwhi | e
if TNF£A0 t

=

en ACCEPT

CB 1-4

Abbildung 1.3: NFA-Methode
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Beispiel: Pascal / Teil 2: DFA's (partiell)

num

blanks

CB1-5

Abbildung 1.4: Pascal, Teil Il
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1.3 Automatische Scannergenerierung mit f | ex (I ex)

Regulére Ausdriicke in 1ex

Syntax Semantik
normale Zeichen | das Zeichen
\n,\t, \123, etc. | wieinC

alle Zeichen aufler \n

[Zeichen] eins der Zeichen; Bereiche 0-9 mogl.

[~Zeichen] keins der Zeichen

\\, \., \ [, etc. \, ., [, etc.

"Text" Text ohne Interpr. von ., [, \, etc.

- als 1.Zeichen eines RA: Zeilenanfang; ver-
braucht kein Zeichen

$ als 1.Zeichen eines RA: Zeilenende

{S RA zu Substitution S

re ein— oder keinmal RA r

I * keinmal, einmal oder mehrmals RA r

r+ einmal oder mehrmals RA r

r{n,m} n bis mmal RA r (,moptional)

(r) r

riro Konkatenation

rilro Alternative

Préazedenzregeln wie tblich
CB 1-6

Abbildung 1.5: regulare Ausdricke in | ex
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A

#include <stdio.h>

int yywrap();

enum token {IF=1, ID, RELOP, LT, ...}
h}

LETTER [A-Za-z]

DIGIT [0-9]
L_OR_D {LETTER}|{DIGIT}

e

"if" { return IF; }

< { yylval = LT; return RELOP; }

{LETTER}{L_OR_D}* { install_id(); return ID; }

. \n { fprintf(stderr,"Ungiiltiges Zeichen’%c’\n",yytext[0]); }

Ttk
int yywrap() { return 1; }
void main(void) {
int token;
while (token=yylex()) printf ("Token %d\n",token);
}
install_id() {...} /* Zugriff auf Bezeichner: Stringvariable yytext. */

CB1-7

asAjeuy ayasieyixa ‘T [audey

G¢
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1.3 Automatische Scannergenerierung mit f | ex (I ex)




Kapitel 2

Syntaktische Analyse

Aufgabe: Zerlegung der Symbolfolge, die der Scanner ausgibt, in syntaktische Einheiten, bzw. (wenn
das nicht moglich ist) Behandlung syntaktischer Fehler.

Syntaktische Einheiten: Variablen, Ausdriicke, Anweisungen, ...

Beachte: Schachtelung syntaktischer Einheiten, Baumstruktur im Unterschied zur linearen Symbol-
folge (linearen Strukturfolge).

Definition: Parser: Ein Parser ist ein Programm fir die syntaktische Analyse.

Schnittstellen: siehe Abbildung 2.4

Beschreibung der syntaktischen Struktur durch eine kontextfreie Grammatik (BNF, EBNF, Syntaxdia-
gramme). Erkennung und Analyse durch Kellerautomaten mit Ausgabe.

Problem: deterministische Simulation.

Allgemeiner Fall: beliebige CFG (kontextfreie Grammatik): Tabularverfahren von Cocke, Yonnger,
Kasami (CYK) mit O(n?) Platz- und O(n®) Zeitbedarf.

Im Fall einer Programmiersprache: spezielle CFG: Analyse durch deterministische Kellerautomaten
mit ,,input look-ahead", bei linearem Platz- und Zeitbedarf.

a. Top-Down-Analyse: Konstruktion des Ableitungsbaums, von der Wurzel zu den Blattern hin, in
Form einer Linksanalyse.

b. Bottom-Up-Analyse: umgekehrt, gespiegelte Rechtsanalyse

2.1 Kontextfreie Grammatiken

Flr kontextfreie Grammatiken G =< N, %, P,S > CFG(Z) gelten im weiteren Verlauf folgende Be-
zeichnungskonventionen:

27

[30.04.2004]
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A /B,C,...e N Nichtterminalsymbole
a,b,c,...€~  Terminalsymbole
u,v,w,... € 2* Terminalworter
a,B,y,... € x* Satzformen (X :=NUZ)
A—aeP Produktion / Regel

Definition: Die Ableitungsrelation = C (x*)? ist definiert durch

a=pB :~ a=0aiAdy, A—yeP
B=oqyay
(Ein Nichtterminalsymbol in a wird ersetzt durch die rechte Seite)

Gilt auerdem: a1 € *, bzw. a, € =*, so

a= B bzw. o= B
Sprechweise: Ableitungsschritt; Links-, bzw. Rechtsableitungsschritt
Erzeugte Sprache: L(G) := {w € Z*|S = w}

Offensichtlich gilt L(G) = {w € Z*|S :T> w}undL(G) = {we z*|S :} w}
Beispiel: G :S — aShle
S = aSb = aaShb = a"Sh" = a"-&-b" = a"b"

Abbildung 2.1: Der Ableitungsbaum, der die syntaktische Struktur von a2b? beziiglich G reprasentiert
Definition: G heift eindeutig, wenn es fur jedes w € L(G) genau einen Ableitungsbaum gibt.

Folgerung: G ist eindeutig, wenn es fur jedes w € L(G) genau eine Linksableitung (bzw. Rechts-
ableitung) gibt. In der Regel gibt es zu einem Ableitungsbaum mehrere Ableitungen, aber nur genau
eine Links- bzw. Rechtsableitung.

Definition: G ist mehrdeutig, wenn G nicht eindeutig ist.

2.1.1 |-Analyse, r-Analyse

Darstellung von I/r-Ableitungen durch Nummernfolgen

bijektiv
—

IP[=p,[p]:={1,2,...,p},1 : [p] P



Kapitel 2. Syntaktische Analyse 29

Seiie [p]:
wAQ :I'> wya bzw. aAw :|Ir> ayw falls M :=MN(i)=A—vy
FUrz=11...in € [p]™ soll fUr passende a7y ...a,_1 gelten:
G%BZNG%Gl%GZ...%Gn:B
und o :T> a (ein ,leerer* I-Ableitungsschritt)

Definition: z heifl3t I-Analyse von o : ~S :T> a.

Definition: z heilt r-Analyse von o : AS = a.
r
Bezeichnungskonvention: i € [p],z € [p]*

Beispiel: siehe Abbildung 2.5

2.1.2 Syntaxanalyse

Gegeben ist eine Grammatik G € CFG(Z),w € X*. Dafur: Berechnung einer I- bzw. r-Analyse, falls
w € L(G), andernfalls Bestimmung der syntaktischen Fehler.

Generalvoraussetzung: G € CFG ist reduziert, dh. fur jedes A € N gibtes a,3 € X* und w € Z*, so
daB S = aAp (A ist erreichbar) und A = w (A ist produktiv)

2.2 Top-Down Analyse mit LL(k)-Grammatiken

[04.05.2004]

Definition: Sei G € CFG(Z). Der (nicht-deterministische) TD-Analyseautomat von G € CFG, (be-
zeichnet als NTA(G)) ist gekennzeichnet durch:

Eingabealphabet: > (Zustandsalphabet entfallt, ,,nur ein Zustand*)
Kelleralphabet: X
Ausgabealphabet: [p] ={1,...,p} (falls p Regeln)

Konfigurationsmenge: Z* x X* x [p|* (Kellerspitze links)

sowie Transitionen wie folgt:
* Ableitungsschritte (nicht deterministisch): (w,Aa,z) - (w,Ba,zi) falls M =A — 3

* \ergleichsschritte (deterministisch): (aw,aa,z) - (w,a,z) fira € X

Anfangskonfiguration fur einw € Z*: (w, S, €).
erfolgreiche Endkonfiguration: (&, €,z).

Beachte: Nichtdeterminismus wegen Mehrdeutigkeit (A — B|y)

Satz: Der NTA(G) berechnet I-Analysen, dh. (w,S,€) F (g,€,2) ~z ist I-Analyse von w.
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bl [T 1 [] L[] [2]

Eingabeband - Ausgabeband

—a

Keller

Abbildung 2.2: Analyseautomat

Beispiel: siehe Abbildung 2.2 und Ausfihrung in Abbildung 2.6.
Beweis: ,,~"* Automat arbeitet korrekt:
) (WY F (£,6Y2) ~a ::>W
Beweis von (x) durch Induktion tber k := |z|
Induktionsanfang k =0 (w,a,y) Ii (€,€,y): nur Vergleichsschritte, also w = a, es gilt (x) mitw :Ia> w.
Induktionsschrittk ~ k+1:z=iz;a =uAB,w=uv,M(i) =A—y
(w,0,Y) = (U%,UAB,Y) I (v AB,Y) F (VYB,i) - (&,£,yi7)
Nach Induktionsvoraussetzung: y3 éll> v, und damit folgt (x) wegen:
a:uAB::>uyBél/>uv:w, alsoai:?w
Beweis: ,,~"* ahnlich.
U

Ziel: Nichtdeterminismus des TD-Analyseautomaten von G durch k-look-ahead auf der Eingabe be-
seitigen, k € N.

Definition: (first-Mengen). Sei G € CFG,a € x* und k € N. Dann definieren wir first, (a) C =* durch
first(a) ;= {ve Z*Fw e =* :a = ww, |v| =k} U{v e Z*|a = v, |v| < k}

Folgerung:
i. first (o) # 0, weil G reduziert.
ii. € first, (o) ~k=0odera = ¢
i o = B ~ firsty (B) C firsty (a)

iv. v first (a) ~AIxeZ*:a % X, {v} = first, (x)
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Vv

Abbildung 2.3: |v| = k ~ v & first, (A)

LL(k): Lesen der Eingabe von links nach rechts mit k-Lookahead. Berechnung einer Linksanalyse.

Definition: (LL(k)-Grammatik). Sei G € CFG und k € N. G € LL(k) : .~ Fur alle Linksableitungen
der Form

|

/' wpa % WX
S:’I‘>wAa

gilt: first, (x) = first, (y) ~B=Yy.

Bemerkung:

« Linksableitungsschritt fur wAa ist durch die nachsten k auf w folgenden Symbole bestimmt.

* Der TD-Analyseautomat fur eine LL(k)-Grammatik kann deterministisch mit k-look-ahead auf

Eingabe arbeiten.
[07.05.2004]

Problem: Bestimmung der A-Regel aus k-look-ahead.

Lemma: G € LL(k)» Fur alle Linksableitungen der Form

!
/" wBa
S = wAa mitB £y
|
e
gilt first, (Bor) Nfirst, (var) = 0.
Beweis: ,,|* (Definition — Lemma)
Angenommen, B # vy, aber v € first, (Ba) N first, (ya). Dann muR Ba :T> x und yo :T> y mit {v} =

firsty (x) = first (y).
Daraus folgt ein Widerspruch, weil LL(k)-Definition dann 3 =y erzwingt.

» 1 (Lemma — Definition)

Angenommen, Lemma-Eigenschaft gilt, aber die Definitions-Eigenschaft ist mit 3 # y verletzt. Dann
muf first, (Ba) Nfirst, (yo) = 0.

Dies widerspricht der Voraussetzung, weil first, (x) C first, (Bor) und entsprechend auch first, (y) C
first, (yar).
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O

Folgerung: Bestimmung der A-Regel durch die look-ahead-Mengen first, (Ba), first, (yo) fur Regel-
paar A — Bly.

Problem: Abhangigkeit der look-ahead-Menge vom Rechtskontext a.
Ziel: Bestimmung der look-ahead-Menge aus Regel allein.

Idee: Mogliche Rechtskontexte vereinigen.

Definition: follow-Menge: Sei G € CFG,A € N und k € N. Dann definieren wir follow, (A) C Z* durch
follow, (A) := {v € Z*|S :’|‘> wAQ, v € first, (a)}.

Bemerkung: In follow, (A) werden alle moglichen Rechtskontexte berucksichtigt.

2.2.1 Der Fall k= 1:

Im Allgemeinen ist k = 1 ausreichend. k > 1 findet in heutigen Parsergeneratoren durchaus Anwen-
dung, ist aber deutlich aufwendiger.

Abkurzung fi := first; und fo := follow;.

Satz: FUr G € CFG (reduziert!) gilt:
G € LL(1)~ Fur alle Regelpaare A — B|y mit B # y folgt fi(Bfo(A)) Nfi(yfo(A)) = 0.

Definition: Look-Ahead-Menge: la(A — B) := fi(Bfo(A)) C Z¢ := XU {&} heilit Look-ahead-Menge
von A — B (la-Menge).

Beachte:
»ecla(A—B)~B=eundecfo(A)
* acla(A— B)~acfi() oder (= eundac fo(A))
e fi(a) CZe:=ZU{e}
* fo(A) C %
* Bfo(A) c x*
» fur - C X" istfi(T) := Uaer fi(a)
Beweis: (des Satzes)

a. ,~* (Lemma — Satz): Angenommen, es gibt A — B|y mit B #y, aber:
c e fi(Bfo(A)) Nfi(yfo(A)) fur ein ¢ € Z.
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Fall1: c=¢
Es folgt: B = &,y = £ und £ € fo(A). Dies ergibt folgenden Widerspruch zum Lemma:

S:FwAcx mitB;«éyunda:Fe

} wBa
¥ -
aber: € € fi(Ba) Nfi(ya).

Fall2: c=aecZX
Es folgt:

(1) aefiB)nfi(y)

(2) acfi(B),y=cundac fo(A)

(3) acfi(y),B=eundac fo(A)

(4) B=,y=¢eundacfo(A)

In jedem Fall existiert eine Ableitung. G reduziert ~ es ex. [-Ableitungen.

S:T>WAC( aber :a € fi(Ba) Nfi(ya)

}WBG
}WYG

also ein Widerspruch zu LL(1),dapB #y
[11.05.2004]
b. .~ (Satz — Lemma):

|
/" wpa
SeiS:T>wAa mitp #y

I\WVO(

Nach ,,Satz* gilt: fi(fo(A)) Nfi(yfo(A)) = 0. Da fi(Ba) C fi(Bfo(A)), muR auch
fi(Bo) Nfi(yar) = 0.

O
Bemerkung: Fur k = 1 kann der lokale Rechtskontext a durch fo(A) verallgemeinert werden. Die
la-Mengen la(A — ) bestimmen einen deterministischen TD-Analyseautomaten.
2.2.2 Berechnung der la-Mengen
1. fi(X) fur X e X

e X=aeZnfi(X)={X}

* X —aa ~aefi(X)

e X —eneefi(X)

e X —=A1...AYa,k>0,Y e x,ecfi(Ar)N...Nfi(Ax),a e fi(Y) ~aefi(X)
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e X = A1... Ak >1eefi(Ar)N...Nfi(A) ~ e efi(X)
2. fi(Xg... Xp) fir Xjex,neN
e ecfi(Xy)Nfi(X2)N...Nfi(Xi—1),a e fi(Xi) ~aecfi(Xy... Xn)
e ecfiXy)Nfi(X2)N...Nfi(Xn) ~efi(X1...Xn)
- fi(e) = {g}
3. fo(A)
* ecfo(S), fallsA=S
* B—aAB,acfi(f) ~acfo(A)
* B—aAxefo(B) ~xefo(A)
* B— aAB,e cfi(B),x € fo(B) ~ x € fo(A)

Lemma: Die Mengen fi(a) fur a € x* und fo(A) fur A € N sind die kleinsten unter den Regeln von
(2)-(3) abgeschlossenen Teilmengen von ;.

Das Ganze wollen wir nun noch einmal durch ein Beispiel veranschaulichen. Gegeben sei die folgende
Grammatik Ge

Gie: E— TE (1)
E'— +TE'le (2,3)
T— FT/ (4)
T'— *FT'le (5,6)
F— (E)a (7,8)
Bei dieser Grammatik ergeben sich dann folgende Mengen:
* fi— und fo-Mengen:
E|IE|T |T|F
fi | O+ O]«
alelale]|a
E| &€ |+ | + | %
fol )| ) |€g| €|+
)| )| €
)
* la-Mengen: la(A — ) :=fi(Bfo(A))
1| (a
2| +
3| ¢)
41 (a
5 *
6| +¢)
7
8 a
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Der Schnitt der Alternativen muf3 leer sein! Die Alternativen sind hier die Regeln 2+3,5+6 und 7+8.
Folgerung: G ist LL(1).
LL(1)-Test: la-Mengen berechnen und Alternativen auf Disjunktheit prufen.

Beachte: (neue Prifungsfrage): G € CFG, G reduziert. Regel in G : A — aB.
Frage: Zusammenhang zwischen fo(A) und fo(B).
Antwort: fo(A) C fo(B), aber im allgemeinen nicht fo(B) C fo(A)

2.2.3 Der deterministische TD-Analyseautomat DTA(G) fur G € LL(1)

Idee: Die Zugehorigkeit des Eingabesymbols zu einer la-Menge steuert die Regelauswahl. ,,1-look-
ahead" auf dem Eingabeband.
Modifikation des Ableitungsschritts:

* (aw,Aq,z) + (aw,Ba,zi) falls M; = A — Bund a € la(M;)

* (8,Aa,2) - (g,Pa,zi) falls M; = A — Bund € € la(M;)
Folgerung: Deterministische Arbeitsweise.
Beachte: Das Eingabesymbol wird bei Ableitungsschritten nicht geldscht.

[14.05.2004]
Darstellung des DTA(G) durch die Analysetabelle von G (action-Funktion von G).
act:2e x (NUZe) — {a|A — a € G} x [p]U{pop,accept, error}

act ist definiert durch

act(x,A) = (a,i)fallsT;=A— aundx € la(;)
aci(a,a) = pop

act(e,e) = accept

act(x,X) := errorsonst

Die Analysetabelle fur unsere Grammatik G, ist in Abbildung 2.7 gegeben.

2.3 Parserkonstruktion nach TD-Methode

Sei G € CFG reduziert gegeben. Dann verlauft die Parserkonstruktion in folgenden Schritten:
« Berechnung der la-Mengen (fi- und fo-Mengen)
« Analysetabelle erstellen, Eindeutigkeit prifen

* tabellengesteuerter Parser

Problem: mehrdeutige Analysetabelle (G ¢ LL(1)).
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2.3.1 Transformationen nach LL(1)

2 Methoden um G in aguivalente LL(1)-Grammatik zu transformieren (nicht immer moglich):

1. Beseitigung von Linksrekursionen

2. Links-Faktorisieren

Verwendung in Parser-erzeugenden Systemen.

Vorsicht: Transformationen erhalten zwar die Aquivalenz, im allgemeinen aber nicht die syntaktische
Struktur (Ableitungsbaum).

Beseitigung von Linksrekursionen
Definition: G € CFG linksrekursiv: ~3A € N,a € X* : A = Aa.
Folgerung: G linksrekursiv ~Vk e N G € LL(k).

Grund: Wenn ein TD-Parser A = Aa simuliert, so bleibt der Eingabekopf stehen. Gleicher look-ahead.
Damit: Schleife.

Es ist also nicht moglich Ableitungen der Form S :T> WAB ;|r> wAap :T> wv zu bilden.
Beispidl:
gAE : E— E—l—T’T (1,2)

T T*F|F  (3,4)
FH(E)|a (5,6)

Gak ist linksrekursiv, also: Gag & LL(K).
Probe: LL(1)-Test

fi(E) =fi(T) =fi(F) = {(.a} ~ la(Mi) = {(,a},i=1...4
Das bestatigt, daB Gae keine LL(1)-Grammatik ist.

Spezialfall: direkte Linksrekursion und ihre Beseitigung

A—Aa|B(B#A...,a #¢)

wird ersetzt durch
A—BA" und A —oaA'le  mit neuem A’

Folgerung: L(G) unverandert, jedoch neue syntaktische Struktur (kein Problem bei assoziativen Ope-
ratoren +, %, ..., Semantik invariant).

Beispiel: Beseitigung direkter Linksrekursionen in Gag ergibt Gae.
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Allgemeiner Fall: indirekte Linksrekursion

A — A1C(1|...
AL — A202|...

Beseitigung durch Transformation in GNF (Greibach Normalform); Regeln der Form

A—aB;...By, S—€& Bi#£S

Beachte: Beseitigung von Linksrekursion ergibt nicht notwendig eine LL(1)-Grammatik. Der Grund
hierfir ist, daB jede Grammatik G € CFG in GNF aguivalent transformierbar ist, aber nicht jede
kontextfreie Sprache ist durch eine LL(1)-Grammatik erzeugbar.

Es gilt:

Z(LLK) € Z(LL(k+1)),keN
.#(DPDA)

#(PDA) =CFL

LARARA

Komplexitat der LL(1)-Analyse
G ist LL(1)-Grammatik ~ G ist nicht links-rekursiv.

DTA(G) mit Eingabe von w € >*:
* |w| Vergleichsschritte plus einem ,,accept*-Schritt.

« WAQ —:>WBBl

dceN i
»G nicht linksrekursiv ~ (A :;> By~i<c=|N

e

o~ (S2wAn<c(w+1)
Vorsicht so falsch |

Besser: Satz?: G nicht linksrekursiv, dann

JceNS :T> W~ n < c|w| + 1), wobei ¢ > |N| moglich

Alte Version mit Widerlegungsbeispiel

maximal [N| aufeinanderfolgende Ableitungsschritte (Begriindung: wirde ein Nichtterminal-
symbol doppelt auftauchen, ohne das ein Vergleichsschritt durchgefuhrt wurde, so wirde eine
links-Rekursion vorliegen).

Widerspruch: Gegeben G € CFG. G ist nicht linksrekursiv. Dann existiert ¢ € N, so daf

A = Ba ~ i < c. Der vorgestellte Losungsvorschlag ¢ = IN| ist falsch (Gegenbeispiel: S —
aBBBBBBc, B —¢).

1s. Aho\Ullman: , The Theory of Parsing, ... VOL. | Parsing' (S. 356)
20. Mayer, Syntaxanalyse (S. 48-55)

[18.05.2004]
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=- TD-Analyse in Linearzeit
~ max|N|- (|w|+ 1) Transitionen.

maximale Kellerlahge: max{|a||/A — a in P}-|N|- (jw|+1).

Also: linearer Platz und Zeitbedarf.

Links-Faktorisieren

Beispidl:
statement — if condition then statenent else statenent fi_

statement — if condition then statenent fi

Keine Regelentscheidung mit beschrankten look-ahead moglich.
Idee: Verschieben der Entscheidung bis Alternativen erkennbar.

Links-Faktorisieren: A — ap|ay ersetzen durch A — aA’ und A’ — Bly.

Beispid:
statement — if condition then statement S
S — else statement fi | fi

2.4 Top-Down Analyse mit rekursiven Prozeduren

Idee: keine explizite Kellerbenutzung wie beim DTA(G), sondern implizite Verwendung des Lauf-
zeitkellers durch Einsatz rekursiver Prozeduren.

Vorteil: leichte Programmierung

Spezialfall: G € LL(1) (Beispiel: Gg).

1. Analyseverfahren durch rekursiven Abstieg (ohne la-Mengen)

Methode (,.Recursive descent parser”): A € N — A() parameterlose Prozedur, zur Simulation
eines Ableitungsschritts (Beispiel: Abbildung 2.10).

Annahme: Alternativen durch Eingabesymbol unterscheidbar, da G € LL(1).

Eingabe: sym Variable fur das Eingabesymbol, nextsym zum Lesen des nachsten Eingabesym-
bols.

Ausgabe: print(i) zur Ausgabe einer Regelnummer.

Der Folgende Abschnitt war nicht Bestandteil der VL SS 2004

2. Zusétzliche Verwendung der la-Mengen
Vorteil: bessere Kontrolle der Regelanwendungen, friihere Fehlererkennung.

Weitere Moglichkeit: nicht-deterministische Programmierung (z.B. PROLOG: CFG als ,,Definite
Clause Grammar*).
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2.5 Bottom-Up Analyse mit LR(k)-Grammatiken

Idee: Bottom-Up-Berechnung des Ableitungsbaums in Form einer gespiegelten Rechtsanalyse durch
einen Kellerautomaten:

Shift-Schritte: \erschieben von Eingabesymbolen auf den Keller

Reduce-Schritte: Umkehrung von Ableitungsschritten zu Reduktionsschritten.
Dies wird Shift-Reduce-Verfahren genannt.

Definition: Der (nicht-deterministische) Bottom-Up-Analyseautomat von G € CFG (im folgenden als
NBA(G) bezeichnet):

Eingabealphabet: 2
Kelleralphabet: X
Ausgabealphabet: [p]

*

Konfigurationsmenge: X" x X* x [p]

) ~—~—
Keller  Eingabe  Ausgabe
Transitionen:

Shift-Schritt: (a,aw,z) - (aa,w,z) fira e X
Reduce-Schritt: (Ba,w,z) - (BA,w,zi) fir N =A —a

Anfangskonfiguration fur w € X*: (g,w, €)
Endkonfiguration: (S,¢,z)

Satz: Der NBA(G) berechnet gespiegelte r-Analysen, d.h. fur w € Z* und z € [p]* gilt: z ist r-Analyse
vonw . (g,W,€) - (S,€, 7).

[21.05.2004]

2.5.1 Nicht-Determinismus

1. Shift- oder Reduce-Schritt
2. Reduce-Schritt : linker Henkelrand (Henkel: rechte Regelseite auf Keller)
3. Reduce-Schritt: linke Regelseite

4. Analyseende

Ziel: Nicht-Determinismus durch k-look-ahead auf Eingabe beseitigen ~~ LR(k)-Grammatiken (R:
Rechts-Analyse).

Generalvoraussetzung: G ist startsepariert, d.h. S nurin S — A, mit A # S. Jedes G € CFG lait sich
durch Hinzuflgen von S’ — S in eine aguivalente startseparierte Grammatik transformieren. Im fol-
genden: G mit Sonderregel S’ — S mit der Nummer 0.
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Folgerung;_(s’,s,z) ist eine Endkonfiguration, die zwar Folgekonfigurationen haben kann (e-Regeln),
aber ohne Ubergang in weitere Endkonfigurationen (Kellerlange >2). Also ergibt die Startsepariert-
heit ein deterministisches Analyseende.

Beseitigung des restlichen Nicht-Determinismus durch:

Definition: (LR(k)-Grammatik): Sei G € CFG, startsepariert mit S’ — S, k € N. Dannist G € LR(K) :
~ Fir alle Rechtsableitungen der Form

/! GAW:r> apw  mitfirst, (w)
r
S
> a’A'V = aBv = first(v)
giltt o/ =a, A=AV =v.

Folgerung: Der BU-Analyseautomat kann mit k-look-ahead auf der Eingabe die nachste Transition
entscheiden.

2.5.2 LR(0)-Grammatiken

k = 0 ~ Entscheidung ohne look-ahead, allein durch den Kellerinhalt of3.
Abstraktion endlicher Information aus o3, welche fur die Entscheidung ausreicht.

Definition: (LR(0)-Auskunfte, LR(0)-Mengen):

Sei G € CFGmitS’ — Sund & :’:> aAw = apB1B2w. Dann heiflt [A — By - B2] eine LR(0)-Auskunft fur
af;.

Flry € x* bezeichnet LR(0)(y) die Menge aller LR(0)-Auskunfte flr y, die sogenannte LR(0)-Menge
von y (LR(0)-Information).

Folgerung:

i. LR(0)(y) ist endlich.

ii. LR(0)(G) :={LR(0)(y)|y € x*} ist endlich.

iii. [A— B1:] € LR(0)(y) signalisiert Reduktionsmoglichkeit. (af1,w,z) - (aA,w,zi) fur N =A —
B1 und y = af;. Hier mul3 eine Eindeutigkeit vorliegen, ansonsten handelt es sich um einen
reduce-reduce Konflikt.

iv. [A— B1-B2] € LR(0)(y) mit B2 # € bedeutet Shift-Moglichkeit wegen unvollstandigen Henkel.

V. G € LR(0)~ Die LR(0)-Mengen von G enthalten keine widerspruchlichen Auskinfte.

Berechnung der LR(0)-Mengen einer Grammatik

Satz: G € CFG mit S’ — S, G reduziert. Dann gilt:
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1. LR(0)(¢) ist die kleinste Menge, welche

(@) [S' — -S] enthalt
(b) mit [A — -Bd] und B — [ auch [B — -] enthalt

2. LR(0)(aX) mit X € x ist die kleinste Menge, welche

(@) [A— B1X-B2] enthalt, falls [A — B1-XBz] € LR(0)(a)
(b) und mit [A — y-Bd] und B — B in G auch [B — -B] enthalt

[25.05.2004]
Folgerung: Auskunfte lahgerer Keller folgen durch Punktverschiebung aus Auskunften kirzerer Kel-

ler.
Folgerung: [A — B1-Bpz] € LR(0)(aB1),B —y ~ [B— -y] € LR(0)(afy).

Die goto-Funktion

G : LR(0)-Grammatik ~ LR(0)(y) liefert Shift/Reduce-Entscheidung fur den BU-Analyseautomaten
mit Kellerinschrift y.

* neues Kelleralphabet: LR(0)(G) statt x

Beachte: LR(0)(yX) ist bereits durch LR(0)(y) und X bestimmt, aber unabhangig von y.

goto : LR(0)(G) x x — LR(0)(G) ist definiert durch

goto(1,X) :=1"~3ye x*;1 = LR(0)(y) undl’ = LR(0) (yX)

Berechnung der LR(0)-Mengen und goto-Funktion durch Potenzmengenkonstruktion nicht-
deterministischer endlicher Automaten

Sei G € CFG, G startsepariert mit S" — S. Konstruktion eines 2(G) € NFA¢

Zustandsmenge Q:={[A—PB1-B)|A—B1P2in G}
Eingabealphabet X:=NuZX
Anfangszustand qo:= [ — -§]

(Endzustandsmenge F := Q ohne Bedeutung)
Transitionsfunktion  &:Q x Xe — p(Q)
O([A— B1-XPB],X) > [A— B1X - B2]
O([A — B1-BB2),€) > [B— -y, falls B —>y|n G
Potenzmengenkonstruktion nach Thompson: Konstruktion von Ql( )< Q, X 6 do, ® >< DFA. Erwei-
tere Transitionsfunktion:

1p(Q)x X" —p(Q)

(T,e) :=¢(T) (,,-Hulle von T*)
(T, wa) := &(Uqc5(r w) (0, 2))
Q:={3({[s' — 5]}, a)|a € X*}

o :=e({[S" — -S]})

o(T,X) —B(T X)

Dann gilt: Q = LR(0)(G) 8:@

, ol o«\ ol



[28.05.2004]
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Konstruktion des deterministischen BU-Analyseautomaten fiir G € LR(0)

Hilfsmittel: LR(0)(G) und goto-Funktion.

Die action-Funktion von G gibt die Shift/Reduce-Entscheidung an:

act: LR(0)(G) — {shift, red;, error,accept|i € [p]}

red; fallsfj =A — aund[A —a] €l
shift falls[A —a-XB| el

accept falls[S' — S| el

error fallsl =0

act(l) :=

Eindeutigkeit bei G € LR(0).
Die Funktionen act und goto bilden die LR(0)-Analysetabelle von G (Beispiel: Abbildung 2.18).
Diese Tabelle bestimmt den LR(0)-Analyseautomaten.

Eingabealphabet: b2

Kelleralphabet: I :=LR(0)(G)
Ausgabealphabet: A= [p]u{error} U{0}
Konfigurationsmenge: M x Z* x A*

Bezeichnungskonvention: waj...a,—(n) :=w

Transistionen:
» Shift-Schritt: (al,aw,z) - (all’,w,z), falls act(l) = shift und goto(l,a) = I'.

» Reduce-Schritt: (al,w,z) + (&11',w,zi), falls act(l) = red;, M = A — Xi... Xy, al — (n) = &f
und goto(l,A) =1".

* Accept-Schritt: (Ipl,€,2) - (€,€,20), falls act(l) = accept.
* Fehlererkennung: (al,w,z) I- (€,€,z-error), sonst.
Anfangskonfiguration fur w € Z*: (lo,w, €) mit lg = LR(0)(€).

Folgerung: Wenn LR(0)(G) konfliktfrei, also act eindeutig ist, so arbeitet der LR(0)-Analyseautomat
deterministisch, und es gilt fur ein Eingabewort w € >* und z € ([p] U {0})*:

* (lo,w,€) - (g,€,2) ~ 7 r-Analyse von w
* (lo,w,€) F (g,€,z-error) Aw ¢ L(G)

Beispiel: w = aac (Grammatik G aus Abbildung 2.17):
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lp,aac, €)
lols,ac,€)
lolala, C, 8)
lolalale, €, S)
lolslals, €, 6)
lolslg, €, 65)
lols, €, 655)
loly, €, 6552)
(g,€, 65&20)

Es ergibt sich somit: 7 = 02556, also die folgende r-Analyse:

o~ o~~~

0 a2 5 5 6
§=S5C=aC=aaC=aac=w
r r r r r

2.5.3 SLR(1)-Analyse
Die SLR(1)-Analyse ist ein vereinfachte (Simple) LR(1)-Analyse.

In der Praxis treten widersprichliche LR(0)-Mengen auf: G ¢ LR(0).
Beispiel: Shift/Reduce-Konflikte in Gag (siehe Abbildung 2.21: 14, 12, lg).

Beseitigung der Konflikte durch nachstes Eingabesymbol. Beobachtung:

1. [A— B1-aB2] € LR(0)(aB1) ~ S :} aAw = aBafaw
Also: Shift nur bei Eingabe von a.

2. [A—B]€LR(0)(aB) ~S :} aAaw = apaw ~ a € fo(A)
Also: Reduktion mit A — 3 nur, falls a € fo(A).

FUr obiges Beispiel:
I3 shift bei Eingabe von +
accept bei Eingabe von $
Io:  shift bei Eingabe von «
red, bei Eingabe von +,),$
lg:  shift bei Eingabe von *
red, bei Eingabe von +,),$

So sind die Konflikte beseitigt. Weiterer Vorteil: friihere Fehlererkennung (genauere Kontrolle der
Aktionen).

Die SLR(1)-action Funktion
act: LR(0)(G) x (ZU{$}) — {shift, red;,accept, error|i € [p]} sei definiert durch:

shift  falls|A —a-ap| €l

red; fallsfj=A—a,[A—a-] el,ac fo(A)
accept falls[S' —S]clunda=$

error  sonst

act(l,a) =



[08.06.2004]
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Definition: G ist eine SLR(1)-Grammatik ~act(l,a) stets eindeutig.

Die action und goto Funktionen bilden die SLR(1)-Analysetabelle von G (siehe Abbildung 2.22).
Bemerkung: Durch Tabellenkompression ist hier eine Platzersparnis moglich (fiige goto-Anweisungen
fur Eingabesymbole in die Actiontabelle mit ein = z.B. shift - 1,). o

Jedoch sind immer noch Konflikte moglich. Eine bessere Konfliktbeseitigung ergibt sich durch Ver-
wendung des Look-ahead Symbols in der Auskunft:

[A — B1-B2,a] — LR(1),LALR(1)

254 LR(1)-Analyse

Nicht immer sind Konflikte Uber follow-Mengen losbar (siehe Abbildung 2.23).
Aber nicht jedes Element von fo(R) in beliebiger Rechtsableitung hinter R moglich ~ Verfeinerung
der LR(0)-Auskunfte durch Mitfuhren der moglichen look-ahead Symbole.

Definition: LR(1)-Auskunfte und Menge fir G € CFG:

1. Wenn S :} aAaw = apsBzaw, so [A — By -Bz,a] € LR(1)(aBy)

2. Wenn S :} aA = apifz, so [A— B1-B2,%] € LR(1)(aBy)

LR(1)(G) :={LR(1)(V)lye X"}

Beobachtung: LR(1)(y) ,,enthalt in der 1. Kompontente* gerade LR(0)(y).

Berechnung der LR(1)-Mengen
Modifikation der Berechnung von LR(0)(G) unter Berlicksichtigung des Rechtskontextes.

* LR(1)(e): [S'— -S,$] € LR(1)(¢)
Wenn [A — -B&,x] € LR(1)(g),B — B in G undy € fi(dx), so [B — -B,y] € LR(1)(¢)

* LR(1)(aX):
— Wenn [A — B1-XB2,X] € LR(1)(a), so [A — B1X - B2,X] € LR(1)(aX)

— Wenn [A —y-Bd,x] € LR(1)(aX),B—Bin G undy € fi(dx), so [B — -B,y] € LR(1)(aX)

Die LR(1)-action Funktion von G
act: LR(1)(G) x (XU {$}) — {shift,red;,accept, error|i € [p]} ist definiert durch:

red; fallslj=A — aund[A—a-,x] €
accept fallsx =$und[S' — S-,$] €|

shift  fallsx # $und[A — aj-xaz,y] €|
error  sonst

Dann gilt: G € LR(1) ~act(l,x) eindeutig (konfliktfrei).

act(l,x) =
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255 LALR(1)-Analyse
LALR(1) steht hier fur LR(1)-Analyse mit look-ahead.

Beseitigung von Entscheidungskonflikten nach LR(1)-Methode zu aufwendig (die Tabellen werden

zu grof).
Im Beispiel |LR(0)(G2)| =11 |LR(1)(Gz)| =15
ALGOL 60 ~ 1072 ~ 10°

Beobachtung: mogliche Informationsredundanz bei LR(1)(G2). Jede LR(1)-Menge ,.enthalt* eine
LR(0)-Menge.

Definition: Iy, 12 € LR(1)(G) heiRen LR(0)-aquivalent, Il ~ |, falls die LR(0)-Anteile von I; und I
gleich sind.

..y (L 1 1 1 1 1 1 1
[11.06.2004]

Folgerung: |[LR(1)(G)/ ’ | = |LR(0)(G)|

Oft konnen LR(0)-aguivalente LR(1)-Informationen vereinigt werden, ohne daf die Konfliktlosharkeit
verloren geht.

Insbesondere: Es konnen nur Reduce/Reduce-Konflike durch Vereinigung entstehen! Evtl. wird eine
Fehlererkennung verzogert.

Definition:

* 1 € LR(1)(G) bestimmt eine LALR(1)-Menge.
" eLRQ) )|I’ 1}

* LALR(1)(G): Menge der LALR(1)-Mengen von G.

Es gilt: |[LALR(1)(G)| = |[LR(0)(G)|; aber: im Unterschied zu den LR(0)-Informationen enthalten
die LALR(l) Mengen look-ahead-Symbole zur Losung von Konflikten.

Die LALR(1)-action Funktion von G

Die LALR(1)-action Funktion von ¢ ist analog zu der von LR(1) definiert.
Definition: G € LALR(1) : ~LALR(1)-action Funktion ist eindeutig.

Beispiel: Die LALR(1)-Menge von G»
LALR(1)(Gp) = {I"?1 <i< 9}

19 =1V fiiri = 0,1,2,3,6,9
TCCRTCIG

130y D )
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170 = 1M Uiy

1170 =1 MUy

Die LR(1)-goto Funktion Ubertragt sich auf LALR(1)(G), weil fur LR(1)-Mengen I und |2 gilt:
I1 " l2 ~ goto(ly, X) ’ goto(l, X). Der Grund dafur ist folgender: der ,,LR(0)-Kern“ von LR(1)(aX)

ist durch den ,,LR(0)-Kern“ von LR(1)(a) vollstandig bestimmt.

2.6 Bottom-Up Analyse mehrdeutiger Grammatiken

Es gilt fir G € CFG: G mehrdeutig ~ G & LR = Uyen LR(K).

Mehrdeutigkeit ist aber ein nattrliches Beschreibungsmittel bei Programmiersprachen, um aufwendi-
ge Klammerung zu vermeiden.

Auflosung der Mehrdeutigkeit durch Regeln fir Prazendenz und Assoziativitat von Op-Symbolen (all-
gemeiner: von syntaktischen Konstrukten).

Beispiel: (Abbildung 2.30) GAr :E — E+E|E*E|(E)la:

Prazendenz: xVOr+ ina4axa

Assoziativitat:  links ina+a+a
Die Konflikte in 11 sind SLR(1)-losbar, jedoch sind aufgrund der Mehrdeutigkeit die Konflikte in 17
und Ig nicht auflosbar.

Beispiel:
lo ataxa
Iols +axa
loly +axa
|o|1|4 axa
lol1lals *a
lolilaly *a Reduktionskonflikt, * > +

act(l7,x) = shift
act(lz,+) =red;  (falls + > %)

Beispiel: Mehrdeutigkeit bei Verzweigungen (,,dangling else*)

S — iSeS|iS|a (1,2,3)

siehe auch Abbildung 2.32 (i: if, e: else). Im LR(0)-Graph kommt es bei 14 zum Konflikt: e € fo(S) ~
nicht LR-103bar.

ifbthenifbthenaelsea

Es existieren zwei Zerlegungen:

1. ifbthen (ifbthenaelsea) (dies ist die Konvention)

2. ifbthen (ifbthena)elsea (so nicht in der Praxis)
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2.7 Ergebnis

Die Syntaxanalyse setzt eine lineare Struktur in eine Baumstruktur um. Dies ist wichtig flr syntaxge-
richtete Softwarewerkzeuge (Compiler, Editoren, Textformatierer, Befehlsinterpreter).

Weitere Informationen in K. John Gaugh: Syntax Analysis and Software Tools (Addison-Wesley,
1988).
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Links— und Rechtsableitungen

Bsp: Gaz: E—ELT|T  (1,2)
ToT<FIF (3,4
F—(E)|alblc (5—8)

Linksableitung von

2 3 4 5 2
E:|>T:I>TF:|>FF:I>EF:I>

4 6 8

T)*xF :I> F)+F :|> F :|>

—~ Linksanalyse von . 23452468
Rechtsableitung von

2 3 8 4 5
E = T = T«xF = T = Fxc =
r r r r r
2 4 6
sy e g ey

—~ Rechtsanalyse von : 23845246

CB2-2

Abbildung 2.5: Links- und Rechtsableitungen
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2.7 Ergebnis

COMPILERBAU 2004

Beispiel:
NTA(Gae)

Gag: E—E+T|T
T—-T«F|F
F —(E

Linksanalyse von

L F)+F |, 234524
,a)«F , 2345246
L )<F , 2345246
,«F 2345246
JF 2345246
: , 23452468

( )
( )
( )
( )
( )
( )
( , T)«F | 23452 )
( )
( )
( )
( )
( )
( )
(€ , € , 23452468)

CB 2-3

Abbildung 2.6: Beispiel NTA
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Analysetabelle fir Gjg

E E' T T/ F a | C | ) | + | * €

al| TE,1 FT/, 4 a,8 | pop

(|| TE,1 FT/,4 (B),7 pop

) g3 €6 pop

+ +TE’,2 €6 pop

* *xFT/, 5 pop

€ g3 £,6 accept
CB 2-4
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COMPILERBAU 2004 2
Zustandsfolge des DTA fiir Gj¢
((a*a),E , € )
(a*a), TE' 1

(

( (a*a),FT'E ,14 )
((a*a),(E)T'E , 147 )
(a*a) ,E)T'E , 147 )
(a*a) ,TE)T'E , 1471 )
(a*a) ,FT'E)T'E 14714 )
(a*a) ,aT'E)T'E’ 147148 )
(*a) ,T'E)T'E' 147148 )
(*a) *FT'T'E)T'E/, 1471485 )
(a) ,FT'T'E)TE , 1471485 )
(a) ,aT'T'E)T'E’' , 14714858 )
() ,TTE)TE 14714858 )
() ,TE)T'E 147148586 )
() LENTFE , 1471485866 )
()  )TE , 14714858663 )
( , T'E’ , 14714858663 )
( ,E/ , 147148586636 )
( € , 1471485866363 )

CB 2-5

Abbildung 2.8: Arbeitsweise von Gae
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COMPILERBAU 2004

/
GAE

Produktionen

la—Mengen

1 E —=TE

2 E — +TE’

3 — &

@ T —FT

5 T —«FT

(6) — €

7 F —(E
(8) —

CB 2-6

Abbildung 2.9: Produktionen
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RD Parser fur Gye

proc TQO
if sym in {’(’,’a’}
then print(4);
FO; T°0;
else print (ERROR) ;stop;

proc FQ
if sym=’>(’ then
print(7);
nextsym; EQ);

proc EQ
if sym in {’(’,’a’}
then print(1);
TO; E2O;
else print (ERROR) ;stop;

if sym=’)’ then nextsym;
else print (ERROR); stop;

elseif sym=’a’ then
print(8);
nextsym;

else
print (ERROR) ; stop

proc E>(Q)

if sym=’+’ then
print(2);
nextsym;
TO; E°Q;

elseif sym in {’)’,€}

then print(3)

else print(ERROR); stop;

proc T’(Q)

if sym=’*’ then
print(5);
nextsym;
FO; T°0;
elseif sym in {’+’,¢}
then print(6);

else print (ERROR); stop;
CB 2-6

Abbildung 2.10: Recursive descent parser fir Gag
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Abbildung 2.11: Linksanalyse / TD-Konstruktion
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2.7 Ergebnis

Rechtsanalyse:

Bottom—up—Konstruktion des Ableitungsbaums

z.B. gespiegelte Rechtsanalyse

64254832von

Abbildung 2.12: Rechtsanalyse / BU-Konstruktion

CB 2-8
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Rechtsanalyse: Bottom—up—Konstruktion des Abletungsbaums

z.B. gespiegelte Rechtsanalyse
64254832von (a)xc:
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(a)*c g (a)*c i (a)*c E) (a)*c i

42; Lo 8
—~i(cai):* c 7

9sAleuy ayosIRIUAS "z [audey

LS



58

2.7 Ergebnis

Abbildung 2.14: Rechtsanalyse 11



3vH uoA JewolneasAjeuy-dn-wonog :ST°z Bunp|igay

Bottom—up—Analyseautomat von Gag

Gau: E — ET|T (1,2)
T — T*F|F (3,4)

F — (BE)lalple (5-8)
Analysevon

( g ,E ) ( T,*c,64254 )
( : ,E ) ( T*, c,64254 )
( : ,E ) ( T*c, €,64254 )
( (F, ,6 ) (T+F, €,642548 )
( : , 64 ) ( , €,6425483 )
( (E, , 642 ) ( E, €,64254832)
( (BE), , 642 )
( F, , 6425)

9sAleuy ayosIRIUAS "z [audey
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LR(0)—Analyse und Ableitungshdume
Allgemeine Situation:
S
Bi B2
" Keller Eingabe
= [A— B1.B2] € LR(0O)(apB1)
e—Abschluf:
A A A
\ By /
r i
B1 B B; B. B
= [B—.y] € LR(0)(af1)
CB 2-10

Abbildung 2.16: LR(0)-Analyse und Ableitungsbaume
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L R(0)—Informationen von G

G: S —» S (0) S —» B|C (1/2)
B — aB| (3/4) C — aClc (5/6)
lo = LR(O)(e): 11 = LR(0)(S:
S — -3 S — S]
[S— -B]
[S— -C] l, := LR(0)(B)
B — -aBj [S— B']
[B—-b]
[C — -aC] I3 = LR(0)(C)
[C— -] [S— C]
i = LR(O)@): s = LR(O)()
[B— a-Bj B — b]
[C—a-C]
[B — -aB] ls = LR(0)(c)
B — b C—c]
[C —-aC]
[C— ]
l; = LR(0)(@B): Ig := LR(0)(aC)
[B — aB:] C C]
ly = LR(0)(S)
0
CB 2-11

Abbildung 2.17: LR(0)-Informationen von G
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2.7 Ergebnis

goto— und action—Funktion zu G

G: S —- S (0) S — B|C (1/2)
B — aB| (3/4) C — aC|c (5/6)
goto | lo | Iy [l |13 |la |5 |lg |17 |18 | g
S |- -1-1-1-1-1-1T-71-
B [Ia| -] -] -11|-1-[-]-]-
C | 13| -] -]-l1g]-]-]-]-1-
| - | - |- la| -|-]-]-]-
s |- |- -[|-|-|-|-]-
o | - |- | -|l6] -] -] -]-]-
LR(0)(G) | act goto
S| B|C
lo shift v [l | 13| 1a]| 15| lg
1 accept
P red 1
I3 red 2
I4 shift 7 1lg | 1lg |15 ]| lg
I5 red 4
lg red 6
l7 red 3
Ig red 5
lg error

Abbildung 2.18: goto- und action-Funktion zu G

CB 2-12
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Berechnung von LR(0)(G) und goto
durch Potenzmengenkonstruktion

G: S —» S (0) S —» B|C (1/2)
B — aB|b (3/4 C — aC|c (5/6)

[S — S]
S

[S— B [S —-F [S— C]

[S— -B] [S— C]
[B— -aB| B — b [C — -aC] [C— -]
[B— a-Bj B — b:] [C—a-C] C—c]
B C
[B— aB‘] [C— aC]

CB 2-13

Abbildung 2.19: Potenzmengenkonstruktion |
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Potenzmengenkonstruktion (Fortsetzung)

[S’—)S] |1

S

[S—-9
[S— -B]
B [S— -C] C
[B — -aB]
[B—-b]
[C— -aC] (ohne Senke Ig = 0)

[C— -]

[SoC]] I3

l, [ [S—B]

B |[B—aB
[C— a-C]
[B — -aB]
[B— -]
[C — -aC]
[C— ]

[B— aB:]

[B— D]

CB 2-14

Abbildung 2.20: Potenzmengenkonstruktion 11
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SLR(1)-Anayse
GAE: FE’
E
T
F

lo: E —-E
E—-E+T
E—-T
T — - TxF
T—-F
F—-(E
F—.

la: F—=(-E
E—-E+T
E—-T
T— -TxF
T—-F
F—-(E
F—.

lz: T—>Tx-F
F—-(E
F—-

ToT-«F
l11: F—(E)-

_>

_>

—

_>

L R(0)—Informationen zu Gy :

= ©)

E<TIT (4,2
T+F|F  (3,4)
E)| (5,6)

I :

E'—E: 4
E—-E-+T

E—T. 4
T T-«F

lo: E—E-T- |34

I3 :
I5 -
lg :

lg :

l1o:

T—=F-
F—a
E—-E+-T
T —-Tx+F
T—-F
F—-(E
F—-

F—(E:
E—-E-+T

T — T+F-
CB 2-15

Abbildung 2.21: SLR(1)-Analyse von Gae
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Gli E' - E (0)
E—-E+T|T (1,2
T—>T«F|F (3,4
F—(E)| (5,6)
SLR(1)-Analysetabelle zu G;:
action goto
EIT|F
|o shift shift |4 |5 |1 |2 |3
l1 | snift ac || lg
|2 red2 | shift red2 red2 |7
|3 red4 | red4 red4 red4
|4 shift shift |4 |5 |8 |2 |3
|5 red6 | red6 red6 red6
|6 shift shift |4 |5 |9 |3
I 7 shift shift |4 | 5 | 10
|8 shift shift |6 |11
Ig red1 | shift red1 red1 |7
|10 red3 | red3 red3 red3
|11 red5 | red5 red5s red5
A | fo(A)
E/
E R
T v o)y
F v i)y
CB 2-16

Abbildung 2.22: SLR(1)-Analysetabelle
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Motivation L R(1)—Analyse

G,: § — S (0)
S = L=R|R (1,2)
L — =*R| (3,4)
R — L (5)
L R(0O)—Informationen zu Gy:
lp: [S—-Y l1: [S—=S]
[S— L=R] :
S— R l,: [S—=L-=R | 4
[R— L]
L — -«R]
[L—-a] I3: [S—R]
[R— L] st [l
lg: [L—=*-R
lg : [S—)L -R]
[R— L]
[R— -L]
L — -+R]
L — -+R]
L— -]
[L—-&]
l7: [L—*R]
lg: [S— L=R]
ls: [R— L]

Der Konflikt in [, ist mit der SLR—Methode nicht 16sbar, da
€ fo(R)

CB 2-17

Abbildung 2.23: Motiviation LR(1)-Analyse
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L R(1)—Informationen zu Gy:

1P 8=>s .9 [S=-L=R% [S—=R,9
L—-*R L — - : [R—-L ,9

1P gos g

1) | shift ,bei

1V: [S»L-=R% [R-L .9 { reduce bl

1P soR L9

1P Lo+R 5] R=L ,=] [L—=R-]
L—- , L—+-R % [R—-L, 9

Iél) [L_> ) [L_> ’ ) ]

1P s5L=-R% [R=-L ,9 [Lo+RY
[L_> ) ]

W Lo«R 5] [Lo+R 9§

1V RoL =] RoL L9

1V S5 L=R,9

1D RoL L9

1D Lo+R .9 RoL 9 [L—o+RY
[L_>' ) ]

19 Lo 9]

I%): L —=*R 9 CB 2-18

Abbildung 2.24: LR(1)-Informationen
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G: S - S (0)
S = L=R|R (1,2
L — +R| (3,4)
R — L (5)
L R(1)-Analysetabelle zu Gy:
action goto
$ S|L|R
1 ain| e [1P] B PE [P 1P
1S
] fain|  fes|| 1P
1Y 2
10 (ain|  {ae|  [[1P] PP P [P
D] Lresa] e
1 ] fan| 1P DT BV
D] es| e
D] Las| s
1S o1
1 ot
el < O =4 A A
1 14
1D o3
CB 2-19

Abbildung 2.25: LR(1)-Analysetabelle
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Berechnung des L R(1)—Analyseautomaten fiir

, 453451 )
, 4534510

—~~ —~~ —~~
~— ~— ~ O
~ LN ~— 00 ~ N~ ~ O ~ QO ~ QO ~ QO
— — — — — «— — — — —

4 L5 4 L L4+ L L L1 L L1 L

CB 2-20

Abbildung 2.26: LR(1)-Analyseautomat
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G: S — S (0)
S —» L=R|R (1,2
L — =*R| (3,4)
R — L (5)
LALR(1)-Analysetabelle zu G:
action goto
S L R
NP o 1L B TN AN LA
70
|§1/O) shift red5 |él/0)
|§1/0) red2
I ‘(11/ 0) shift shift I ‘(11/ 0) I él/ 0 | él/ 0 |§1/ o)
|él/o) red4 red4
|((51/ 0) shift shift I ‘(11/ 0) I él/ 0 | él/ 0 |S()l/ 0
|§1/0) red3 red3
Iél/o) red5 reds
Iél/o) red1
Dabei ist: 17?9 = 1Y ie€{0,1,2,36,9}
o 2 oy
o o
o 2 ool
o 2 puld
CB 2-21

Abbildung 2.27: LALR(1)-Analysetabelle



72 2.7 Ergebnis
Ubersicht der Grammatikklassen
LL(D)
LL(O)
e LL(O) ; LL(1) ;Ct LR(1)
e LR(O) g L R(1) ; LALR(1) ;Ct LR(1)
CB 2-22

Abbildung 2.28: Ubersicht der Grammatikklassen
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Ubersicht der Sprachklassen

S(LL(D))

REG
£(LL(0))

)) = det. CFL
eind. CFL

CFL

Also (vgl. O. Mayer: Syntaxanalyse, Bl 1978):

o £(LL(0)) G REG G £(LL(1)) G £(SLR(1))
o £(LR(0)) G £(SLR(1)) = £(LALR(1))
= £(LR(1)) = det. CFL G eind. CFL G CFL

LL(1) | L)
e £(LR(0) ¢ { o } { REG} Z £(LR(0)),

LL(1)
£(LR(0)) N { . } £0

CB 2-23

Abbildung 2.29: Ubersicht der Sprachklassen



2.7 Ergebnis

Gs:E— E+E|EE | (E) | (1,2,3,4)

LR(0)—Informationen zu Gs:

VE s E lo £ E —E. g
E—-E+E ESE-+E
E — -E+E )
E_.(E E—-E-+E
E—- l4 I7
| E—-E+-E|-_| ESELE.
3 E— .E+E E—-E-+E
E—a E — -ExE = E - E-xE
E—-(E
\lz E—-
E—(-E | |
E—-ELE 5 8
E — -E+E E—E+«-E E — E+E-
E—-(E E—-~E+E |E |[E—2E-+E
E—- E — -ExE E - E-xE
E E—-(E
E—-
le
E— (E-
E—E-+E lg
E—E-xE E— (E)

CB 2-24

Abbildung 2.30: LR(0)-Informationen von Gz
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(Tabellenkompression)

Gs:E—E+E|E+E| (E) | (1,2,3,4)

Analysetabelle zu Gs:

action/goto goto

E

lg | sift3 shift 2 I1
I1 shift 4 | sift 5 acc SLR
I | shift3 shift 2 lg
I3 red4 | reda red4 | red4
l4 | «ift3 shift 2 I7
I5 | snift 3 shift 2 Is
lg shift 4 | shift 5 shift 9
17 red1 | shift5 red1 |red1 >
Is red2 | red2 red2 | red2 linksass.
lg red3 | red3 red3 | red3
wobei action(l,b) = shift i bedeutet:

action(l,b) = shift, goto(l,b) =1,

CB 2-25

Abbildung 2.31: Analysetable von G3
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Gyq:S—I1SS|IS| (1,2,3)
LR(0)—Informationen zu G4:
lo
I S-S I
3 S— iSS S =
S—-
I
S—1-SS
S—1-S
S .iSeS >
S— S
S—-
Is / & l4
S—1S-S S—1S-eS
S— 1SS S— 1S
S— IS S g
S—s. o —Jlsoiss
CB 2-26

Abbildung 2.32: LR(0)-Informationen von Ga




Kapitel 3

Semantische Analyse,
Attributgrammatiken

. . . . [15.06.2004]
Das Ergebnis der syntaktischen Analyse ist der Ableitungsbaum.

hier werden jetzt kontextabhangige Eigenschaften betrachtet:

* DekKlariertheit von Bezeichnern (vgl. ATFS: {ww|w € >*} ¢ CFL)

 Typinformationen sind nicht durch CFG beschreibbar
Festlegung dieser Eigenschaften durch:

« Gultigkeitsregeln: Gultigkeitsbereich einer Deklaration

« Sichtbarkeitsregeln: Sichtbarkeit im Giitigkeitsbereich (Uberdeckung globaler durch lokale
Deklaration)

« Typvorschriften: Typkonsistenz

Definition: Statische Semantik: kontextabhangige, laufzeitunabhangige Eigenschaften eines Progr-
amms.

Formale Beschreibung durch Attributgrammatiken.
Idee: (It. Knuth) CFG + semantische Regeln ~» Zusatzinformationen fur den Ableitungsbaum.
Semantische Analyse = Attributberechnung.

Als Ergebnis erhalt man den attributierten Ableitungsbaum. Dieser bildet die Grundlage fur die an-
schlieRende Synthesephase (Codegenerierung).

3.1 Attributgrammatiken

Idee: Attribute fur A € N und zusétzliche semantische Regeln fir ihre Berechnung.

77



78 3.1 Attributgrammatiken

synthetische Attribute: Bottom-Up-Berechnung
inherite Attribute: Top-Down-Berechnung

~ beliebiger Informationstransfer im Ableitungsbaum.

Attributwerte: Symboltabellen, Typen, Code, Fehler. Daher breite Anwendbarkeit von Attributgram-
matiken, syntaxgerichtete Programmierung. In Compilergeneratoren erfolgt eine automatische Attri-
butauswertung.

Im Compilerbau: statische Semantik, Programmanalyse fur Compileroptimierung, Codegenerierung
und Fehlerbehandlung. Zuriickgehend auf Knuth 1968: Semantics of CFLs.
Beispiel: (Binarzahlen) Gg:

1. Attributisierung von Gg mit synthetischen Attributen:

B — 0 v.0=0

B — 1 vo=1

L — B vo=vl
1.0=1

L — LB vO0=2%vl1+v.2
10=I11+1

N — L vo=vl

N — LL v0=vl+v2/2?

Gg erzeugt Binarzahlen mit und ohne Punkt. N ist das Startsymbol. Als synthetische Attribute sind
B,N :v (,value“) und L : v,1 (,length*). Semantische Regeln sind Attributgleichungen mit Attributva-
riablen. Mit dem Index i bezeichnen wir das i-te Nichtterminal-Symbol.

Ziel: Bestimmung des Zahlwertes

* Attributwerte von v: rationale Zahlen (AY)

« Attributwerte von I: natiitliche Zahlen (A"

2. Attributisierung von Gg mit synthetischen und inheriten Attributen:

Zusatzliches inherites Attribut fur Bits und Listen: p (,,position)
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B — 0 v.0=0

B — 1 v.0 = 2P0

L — B vo=vl
1.0=1
p.1=p.0

L — LB vO=v.l+v2
10=11+1
p.l1=p.0+1
p.2=p.0

N — L vOo=vl
p.1=0

N — L.L vO=vl+4v2
p.1=0
p.2=-1.2

Berechnung des Wurzelattributs:
1. Langen (7: Bottom-Up)
2. Positionen (|: Top-Down)

3. Wert (1: Bottom-Up)

[18.06.2004]

Definition: (Attributgrammatik): Sei G =< N,Z, P,S > CFG. Sei Att eine Menge von Attributen,
A = (A%a € Att) eine Familie von Attributwertmengen und att : X — p(Att) eine Attributzuordnung.

Sei Att = %Um eine Zerlegung in Teilmengen synthetischer und inheriter Attribute, so daf att
zerfallt in
syn: X —p(Syn) mit syn(X) = att(X)NSyn

und inh: X —p(Inh) mitinh(X) = att(X)NInh

Eine Regel M = Xp — X1...X; € P bestimmt die Menge Varn = {a.ila € att(X;),0 <i <r} der
formalen Attributvariablen von ' mit den Teilmengen

IVarg == {a.i] (i=0unda e syn(Xo)) oder
(1<i<runda €inh(Xi))}
und OVarp:= Varp\IVary der Innenvariablen und AulRenvariablen

Eine Attributgleichung von Il (semantische Regel) hat die Form
o.i = f(ayg.ig,...,0n.ip)
mit a.i € IVarp,as.is,...,0n.in € OVarp, f : A% x ... x A% — A%undn e N.
Sei En eine Menge von Attributgleichungen, in der jede Innenvariable genau einmal vorkommt, und

E:=(En|M €P).
Dann heil3t A = (G, E) eine Attributgrammatik: 2 € AG.

Definition: (Semantik von G € AG = Das Attributgleichungssystem eines Ableitungsbaums):
Sei 2 = (G,E) € AG. 2l induziert fur jeden Ableitungsbaum t von G ein Attibutgleichungssystem E;.



[22.06.2004]
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Sei Kn(t) die Menge der Knoten von t. Sie bestimmt die Menge

Var, := {a.k|k € Kn(t) markiertdurchX € x,a € att(X)}
der aktuellen Attributvariablen von t.
Wird an einem inneren Knoten (kein Blatt) ko € Kn(t) die Regel M = Xo — X;...X; angewandt und
sind ki, ..., kr € Kn(t) die entsprechenden Nachfolgerknoten, so erhalt man das Attributgleichungssy-
stem Ey, von Ko aus Er durch Indexsubstitution (i — k;j|0 <i < r) bei den Attributvariablen.

Dann ist E; := |J{Ex|k innerer Knoten von t}.

Beachte: Zu jeder aktuellen Attributvariablen a.k, ausgenommen die inheriten der Wurzel und die
synthetischen der Blatter, gibt es genau eine Gleichung der Forma.k =...

Annahme:

« Kkeine inheriten Attribute des Startsymbols

« synthetische Attribute der Terminalsymbole vom Scanner

3.1.1 Losbarkeit von E;

E: kann keine, genau eine, oder mehrere Losungen haben.

Beispiel: G enthalte die Regeln A — aBc (mit B an der 2-ten Position) und B — w. Ferner sei
a € syn(B) und B € inh(B). Als Attributgleichungen erhalten wir 3.2 = f(a.2),a.0 = g(B.0).

Der Ableitungsbaum t ergibt in E; die zirkuldre Abh&ngigkeit mit
B.k= f(ak)unda.k =g(B.k) = B.k =h(B.k)
Fur A% = AP =N, g = idy und
1. f(x) =x+1~ keine Losung
2. f(x) =2x ~- genau eine Losung

3. f(x) =x~- mehrere Losungen (unendlich viele)

Folgerung: Zirkularitaten kohnen auftreten, sie sind unerwihscht wegen Mehrdeutigkeiten.
Sie entstehen erst im E; = (J{Ex|k innerer Knoten vont}.

Definition: 20 € AG heift zirkular: .~ es gibt einen Ableitungsbaum t mit zirkularem Attributglei-
chungssystem E;, d.h. eine aktuelle Attributvariable hangt von sich selbst ab.
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3.1.2 Ein Zirkularitatstest fur Attributgrammatiken

Sei A =< G,E >€ AG. Eine Regel I = Xg — X1...X; bestimmt ihren Abh&ngigkeitsgraphen DGp
mit der Knotenmenge Kno(DGp) := OKno(DGp ) UUKno(DGp)

OKno(DGp) :={0.0ja € att(Xo)} (Oberknoten)
UKno(DGp) ={a.ija catt(X;),1 <i<r} (Unterknoten)

und der Kantenmenge Kan(DGp):
(X1,X2) € Kan(DGp) : vaxg = f(...X1...) €Enp

Beachte: Varn = UKno(DGp ) U OKno(DGp ) = OVarp W 1Varg

insbesondere: Kan(DGp) C OVarp x 1Varp, also: keine Zirkularitat in DGp.

Problem: Beim Verkleben der DGy zu DG; fur einen Ableitungsbaum t konnen Schleifen auftreten.
Folgerung: A zirkular «~ es gibt einen Ableitungsbaum t von 2, so dal DG; eine Schleife enthalt.
Bemerkung: DG; entsteht aus (DGR |l € P), wie E; aus (En|M € P) und t aus (MM € P).

Beobachtung: Eine Schleife in DG; bestimmt einen Teilgraphen bei der eine Regel M mit verbind-
baren Unterknoten von DGp existiert. Eine Verbindung gehort zu einem Nichtterminal-Symbol und
verlauft von einer inheriten zu einer synthetischen Variable.

Definition: (Attributabhangigkeit): Sei A€ N,a € inh(A),a’ € syn(A). Dann heift a’ von a unterhalb

A abhangig (Bezeichnung: o A, a’), wenn ein Ableitungsbaum t mit Wurzel A und Wurzelknoten k
existiert, so daB in DG; ein Pfad von a.k nach a’ .k fuhrt:

(a.k,a’.k) € trans(Kan(DGy))

Beachte: Paare abhangiger Attribute von verschiedenen Ableitungsbaumen mit gleicher Wurzel mus-
sen bei der Ermittlung von Schleifen getrennt behandelt werden, weil sonst unzuldssige Abhangigkei-
ten entstehen konnen.

Definition: (Attributabhangigkeitsmengen): Sei t ein Ableitungbaum mit Wurzel A.
DALL) = {(a,a’)ja - o' int}
2(A) = {D(A,t)|t Ableitungsbaum mit Wurzel A}

Bei der induktiven Bestimmung benutzen wir folgende Bezeichnung:
Definition: FUr M = Ag — WoA1W1Az. .. Arw, und Dj C inh(Aj) x syn(A;) definieren wir

D[I'I; D;... Dr] C m(Ao) X%(Ao)
durch )
{(a,")](0.0,0".0) € trans(Kan(DG) U| J{(B.i, B1)|(B,B) € Di})}

i=1
Lemma: Die Attributabhangigkeitssysteme Z(A) mit A € N sind induktiv bestimmt durch:
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1. N1=A—wn~ D[N;] € 2(A)
2. M=A—->woAw;1...Aiw;,Dj € Z(Ai), (1 <i<r)~D[M;Dy,...,Df] € Z(A)

Beweis: durch Induktion Uber die Struktur der Ableitungsbaume.

Bemerkung: Da fur D € (A) gilt: D C inh(A) x syn(A) bricht der Berechnungsprozef nach endlich
vielen Schritten ab.

Folgerung: (Zirkularitatstest): 2 € AG ist zirkular « es gibt

M= Ay — WoA1W1 ... AWy, a.k € UKno(DGr) und Dj € Z(Ai)(1 <i<r)

so dal
r

(cuk, oK) € trans(Kan(DGn) U |{ (B, B-)|(B,B) € Di})

i=1

Komplexitat des Zirkularitatstest

n = |A|,T(n) Zeit zur Entscheidung der Zirkularitat.

ocn/log(n) <T(n) < 2d-n2

3.1.3 Stark-nichtzirkulare Grammatiken

Keine Trennung der Abhangigkeitsmengen verschiedener Ableitungsbaume.

D(A):= {(a,a')ja " a'}
Hinreichendes Kriterium fur die Nichtzirkularitat; Test in Polynomzeit.

Beachte: Es gibt 2l € AG, so daR A nicht-zirkular ist, ohne stark-nichtzirkular zu sein.

3.1.4 Attributberechnung

1. E; als Termersetzungsssystem, Top-Down-Berechnung. Keine Zirkularitdt ~ Termination mit
eindeutiger Losung.

2. Bottom-Up-Auflosung von E;: Variablen durch Werte ersetzen und Terme ausrechnen.
3. Uniforme Berechnung, unabhangig vom Ableitungsbaum

(a) Berechnungsplane fur (En|M € P) aufstellen.

(b) Rekursive Prozeduren/Funktionen fur (En | € P) aufstellen.

Idee: Jedem synthetischen Attribut einer Variablen wird eine Prozedur/Funktion zugeord-
net mit ihren inheriten Attributen als Parameter.

4. Spezialfall: SAG, LAG mit Attributberechnung wahrend der Syntaxanalyse.
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3.2 S-Attributgrammatiken

Definition: 2 € AG heil3t S-Attributgrammatik (21 € SAG), wenn Inh = 0, also Att = Syn.
Folgerung: Bottom-Up-Berechnung der Attributwerte.

Spezialfall: nur Bestimmung der Wurzelattribute, der Rest interessiert nicht und existiert nur temporar
auf dem Keller wahrend der Ableitung.

Idee: Durchfuhrung wahrend der Bottom-Up-Syntaxanalyse, zwischenspeichern von Attributwerten
im Analysekeller.

Beispiel: A — BaD
i | vl 4 | v4
lo V2
I3 v3 —

Beim Reduktionsschritt werden simultan die Werte der synthetischen Attribute von A aus den Werten
unter v1,v2,v3 berechet (,,Records®).
Beim Acceptschritt dann Ausgabe der Wurzelattribute.
[29.06.2004]
Beispiel: Stackcode flr arithmetische Ausdrlcke
E — (E+E)| c.0=c.2;c.4;ADD

| (ExE)| c.0=c.2;c.4;MULT

| id] c.0 =LOADa.1 (lexikalische Adresse)
| num .0 = LIT n.1 (lexikalischer Wert)

Werte von a.1,n.1: lexikalische Attribute, die mit dem Token vom Scanner Ubergeben: (id,X) (num,5)
(3+X)*(Y+5))

| Scanner
((<num,3 >+ <id,X >)*(<id,Y > + <num,5>))

Codegenerierung durch Attributauswertung wahrend der Syntaxanalyse.

Shift: Aufruf des Scanners durch ,,nextsym*

(i) Token — LR(0)-Menge (mit goto)
(i) lexikalisches Attribut

Beide Informationen auf dem Analysekeller.

Reduce: (i) Reduktion auf dem Analysekeller

(if) simultane Attributberechnung

Accept: Wurzelattribut; in diesem Fall: der Stackcode des Ausdrucks.
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Das Wurzelattribut ergibt sich dann als: LIT 3; LOAD X; ADD; LOADY ;LIT 5;ADD; MULT

Beispiel: Berechnung des Abstrakten Syntaxbaums (AST). Konkrete Syntax und abstrakte Syntax:
reprasentiert Operationssymbol F vom Typ A1 x ... x A — Ag (A;j Sorte, Typ)

Das ,,Verkleben der Regeln zu einem Ableitungsbaum entspricht der funktionalen Applikation der
zugehorigen Operationssymbole.

Folgerung: Der Ableitungsbaum vereinfacht sich zu dem AST. Nur der AST ist fiir die Ubersetzung
erforderlich.

Die konkrete Syntax ist die benutzerfreundliche Darstellung in ,,Mixfix“-Notation unter Verwendung
nattrlicher Sprache fur die Terminalsymbole der kontextfreien Grammatik.

Die abstrakte Syntax ist eine darstellungsunabhangige algebraische Struktur (— algebraischer Daten-
typ, Konstruktoren).

Beispiel: (siehe Abbildung 3.6) if id < num then id = num + id fi

Die Regeln selbst konnen auch durch Operationssymbole dargestellt werden: Regelbaum.

Aufgabe: Berechnung des AST wahrend der Bottom-Up-Analyse. Dazu Methode der S-Attributgra-
mmatik.

Darstellung des Aufbaus von ASTs durch Konstruktion von Graphen:

1. Graphen
ac Adr unendliche Menge von Adressen fur Speicherplatze (Heap)
Q Operationsalphabet mit Stelligkeiten
£(n) cQ= {assign(l)7seq(2),w(2)’|e§(2)j p|us(2)’M(0)’m(O)}
Kno Menge der Q-Knoten -
k € Kno := {(a, f,a1,...,a5)|a,a € Adr, f € Q"}
Graph: Menge von Knoten mit einer Wurzel

G € Graph:= {(a,k)|a € Adr,k C Kno}
2. Konstruktorfunktionen fur Graphen

f( € Q > mk —f: Graph” — Graph

mk —f((as,k1),...,(an,kn)) := (a,k)

mit neuer Adresse a und

n
k:= {(avaala'-'7an)}UUki
i=1

Die Disjunktheit der k; erfolgt automatisch durch die Konstruktion.
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S-Attributierung von Gg: Wurzeladresse als S-Attribut im Analysekeller, Heap statt Ausgabebandes
benutzen. Anstatt mit print-Funktion die einzelnen Regelnummern auszugeben, wird jetzt die entspre-
chende mk — f.-Funktion benutzt.

Die Attributwerte sind nun Graphen, das Analyseergebnis ist schlieBlich die Graphdarstellung des
AST auf dem Heap.

~ dies bildet die Basis fur weitere Attributierung.

Beachte: Unterschied zwischen Wurzelattributberechnung und voller Attributierung (Erweiterung).
Beispiel: Typberechnung flr arithmetische Ausdriicke
Typ := {int,real } mit max : MZ — Typ, bzgl. int < real

Der Aufruf von ,nextsym()* (Lexer) bestimmt das Typattribut von num, Typattribut von id Uber
lookup-table ~» Syntaxbaum mit Typinformationen (weiteres Knotenfeld) annotiert.

3.3 L-Attributgrammatiken

[02.07.2004]

Definition: 2 =< G,E > AG ist eine L-Attributgrammatik (2 € LAG): ~ Fur jede Attributglei-
chunga.i=f(...B.j...)gilb aelnh,BeSyn~ j<i

Folgerung: G € LAG nicht zirkular. Attributberechnung in ,,depth-first, left-to-right order. Baumreise
mit 2 Knotenbesuchen:

1. top-down: inherite Attribute
2. bottom-up: synthetische Attribute
3.3.1 Syntaxanalyse mit L-Attributauswertung
Sei A=< G,E > LAGmitG e LL(1)
Ziel: Erweiterung der Top-Down Analyse zur Berechnung eines synthetischen Wurzelattributs.

Methode: Expansion von A € N auf Analysekeller so gestalten, dal? spatere Reduktion moglich: Kom-
bination von Top-Down (inherite Attribute) und Bottom-Up (synthetische Attribute).

Kelleralphabet: I" := Uncp(LR(0), (G) x Valn) U{(— -S,0),(— S-,val) } mitval : syn(S) — A,

LR(0),(G) :={[A— a.BJ[M=A— ap} und Valy = {valy|valy : Vars — — A (., Attributwertmege*) }
Konfigurationen: (w,y) mit w als Eingabe und y e I".

1. ,expand“-Schritt mit Berechnung inheriter Attribute.

= [[A=Xy.. Xi_1-By | val

[A— Xp...Xi—1-By] | val B — B val’
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Dabei ist B — 3 wegen G € LL(1) durch Eingabe-,,look-ahead* bestimmt.
val’ belegt die inheriten Attributvariablen von B nach Attributgleichungen fur A — Xz ... X_1By.

Sei a € inh(B) und (a.i =t) € Ea_x,..y, 50 val'(a.0) = val(t) € A (Wert von t beziiglich val)
Einsetzen der Attributwerte und ausrechnen®.

2. ,match“-Schritt:

Aovay [wal| | [Aoyay] | v

falls a nachstes Eingabesymbol. Eingabekopf rickt vor

3. ,reduce”-Schritt mit Berechnung der synthetischen Attribute.

[A— Xi...Xi_1-By] | val =
[B—B] val’

A= Xy.. Xi_1B-y] | val”

val” erweitert val um synthetische Attribute von B.

val”(a.i) = val(t) (beziglich val’) falls a.0 =t € Eg_,g, bzw. val”(a.i) = val(a.i) sonst (un-
verandert).

3.3.2 Anwendung von LAG

[06.07.2004]
Uberpriifung der Deklariertheit von Bezeichnern. G sei gegeben durch:

Programm P — DL;SL
Deklarations-Liste DL — V|V;DL
Statement-Liste SL — S|S;SL

Variable V —albl...

Statement S—V.=V

Beispiel c;b;aja:=cb:=a;d:=a
Attribute

syn.A. v deklarierte oder benutze Variable

fur V. mit Wert aus {a,b,c,...}
syn. A. dv Menge von deklarierten Variablen

fur DL mit Werten aus C {a,b,c,...}
inh. A. env.  Umgebung

fur S, SL mit Werten aus C {a,b,c,...}
syn. A. decl ,deklariert*

fur S, SL, P mit Werten aus {true, false}
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Attributgleichungen

P — DL;SL
DL —V
DL —V;DL
V —a
SL—S

SL — S;SL

S—=V:i=V

decl.0 = decl.3
env.3 =dv.1

dv.0 = {v.1}

dv.0 ={v.1}udv.3
vli=a

env.1 =env.0
decl.0 =decl.1
env.1 =env.0
env.3 =env.0

decl.0 =decl.1 AND decl.3
decl.0=v.1 €env.0 AND v.3 c env.0

(Beachte: 1 < 3! = LAG)
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3.3 L-Attributgrammatiken

3. Semantische Analyse

Bsp.:

— =

(Bindrzahlen von Knuth)

Gg: (1) B— (2) B—
3) L—»B (4) L—LB
(5) N—L 6) N—L.L
N[v: ]
L?,-/I\L?/-:
e ] \B L\B
L l
‘

CB31

Abbildung 3.1: Binarzahlen von Knuth
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Attributierung von Gg mit synthetischen und
Inheriten Attributen:
Gg: (1) B— (2) B—
3 L—B (4 L—LB
(5 N—L (6) N—LL
Nv: ]
/I\ :
| ?/ o JL ?’
p._ IV D:\BV: =/ o _IB[V:
F | o 1L
p U [pr IBvi ] [p: ILV: |
p LN ‘
[L F p: BV ]
CB 3-2

Abbildung 3.2: Attributierung von Gg mit synthetischen und inheriten Attributen
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Attributgleichungen:

T Ex
— v.0 0
— v.0 2x(p.0)
— B v.0 v.1l
1.0 1
p.1 p.0
L — LB | VO +(v.1,v.2)
1.0 +(1.1,1)
p.1 +(p.0,1)
p.2 p.0
N — L v.0 v.1l
p.1 0
N — LLJ| vO +(v.1,v.3)
p.1 0
p.3 —(1.3)

CB 3-3

Abbildung 3.3: Attributgleichungen
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Ein Attributglei chungssystem

t: ko:N[25]v.ko
: kg . ko
p.kl@kl.L v.k1 p.kzlzlkz.L v.ks
1 |k3 V.k4
P-ka[1]ks:L 2 vk P-Ka[O]ks:B[O] p_kSITi_IksiB@V-ks
p.ke [ 1 ]ks:B[ 2]V.Ks
ko:  vko=vks
Et
0 viko=+(vkavke) e
: Vko=—+(V.kg,V.
o p.-ks=p.kz
p.k1=0
" LK k3: V.kz=V.kg
k p.kz——E .kz) - | ke=1
: vki=+(v.ks,V.
' ' p.ke=p.ks
| ky=+(1.ko,1)
. (pkol) kKa:  Vvkg=0
ka=-+(p.k,
Pre=Tipia ke:  Vkg=2+%(p.Ks)
p.ka=p.ky
Ks:  V.ke=2xx(p.Ks)
CB 34

Abbildung 3.4: Das Attributgleichungssystem
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Abhangigkeitsgraphen
DG B: %V< DGNoLL: ) R
plILllﬂle [P2]|B[v.2] ||01|L| L1v.1] [p-3] L [1.3v3]
N
DGt:

pks@ [.kgVv.ks]| [p. M@sztl (P- kska5|

s/
A s
DGg_, DGg_,0: DG, g
[p-0] B [v.0] [p-0]B [v.0] [p.0] L [T.0[v.0]
B

CB 35

Abbildung 3.5: Abhangigkeitsgraphen
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Konkrete und abstrakte Syntax (Beispiel)

G: S — E | SSend|if Bthen S
B — E<E
E — E+E|id]
Ableitungsbaum: S

Operationsal phabet:
assign: E—S less:ExE—B
seq :Sx S-S plus:E x E=E

cond :B x S-S ident : —E
number : —E
Abstrakter Syntaxbaum:
Seq
assign cond
pllus less assign

N\
number ident ident number plus

number ident
CB 3-6

Abbildung 3.6: konkrete und abstrakte Syntax
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Beispiel: Graphreprésentation

assign|

/

N

cond} I

plus

less|

r

num

A

\

assign

num

p|US] I

g

num Iﬂ

CB 3-7

¥6
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COMPILERBAU 2004 2

AST—Erzeugung mit S—Attributierung

S—id:=E a0 =nk-assign(a.3)
S—beginS Send a0 =nk-seq(a.2,a.4)
S—if BthenS a.0 =nk-cond(a.2,a.4)
B—E<E a0 =nk-less(a.l,a3)
E—E+E a0 =nk-plus(a.l,a3)
E—id a0 =nk-id()

E — num a.0 =nk-num)

S—Anteil der Typberechnung arith. Ausdriicke
E—E+T t.0 = max(t.1,t.3)

E—-T t.0 =t1

T—-T*F t.0 = max(t.1,t.3)
T—F t.0 =t.1

F —num t.0 =t.1

F—id t.0 = lookup(env.0,id.1)

CB 3-8

Abbildung 3.8: AST-Erzeugung und S-Anteil der Typberechnung
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COMPILERBAU 2004 2

Syntaxanalyse mit Attributauswertung

Ein Beispiel:

Grammatik: Ableitungsbaum:

S— AB: g
i.1=zero() @
i.2 = suc(s.1) /\\
s.0=suc(s.2) @A B
1.2 = suc(i.0) ‘ !
s.0=suc(s.2) “ g

A—cC: C
s.0 = suc(i.0)

B—bh:

s.0 = suc(i.0)

CB 39

Abbildung 3.9: Syntaxanalyse mit Attributauswertung
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COMPILERBAU 2004 2
Syntaxanalyse mit Attributauswertung
Berechnungsprotokoll (ohne Zustand und Eingabe):
’ [— -9 | ‘ y ‘reduce A — ¢”
v “expand S' [—§
[—-S [S— -AB]
[S— -AB] [A— aA] i.0=0,s2=2
; ‘expand A , ‘reduce A — aA”
S S
[S— -AB] [S— A-B] s1=3
[A— -aA] i.0=0 y ‘expand B”
y “match a” [— -9
[— -9 [S— A-B] s1=3
[S— -AB] [B — b i.0=4
A—a-A i.0=0 » “match b”
, “expand A" B
[— -9 [S— A-B] s1=3
[S— -AB] [B— b] i.0=4
A—a-A i.0=0 y ‘reduce B — b”
A= i0=1 [— S
y “match ¢” [S— AB] s1=3,s2=5
[— -9 , ‘reduce S— AB”
[S— -AB] | [>s] | s0=6
A—a-A i.0=0
A= c] i0=1
CB3-10

Abbildung 3.10: Syntaxanalyse Fortsetzung
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3.3 L-Attributgrammatiken




Kapitel 4

Uber setzung in Zwischencode

trans -, code

Aufteilung der Codeerzeugung: PS — Z — MC

« front-end: trans erzeugt maschinenunabhangigen Zwischencode fur eine abstrakte Stackmaschi-
ne

* back-end: code erzeugt Maschinencode

Vorteil dieser Zerlegung: Z ist maschinenunabhangig — Portabilitat, Transparenz, Codeoptimierung.

Beispiel: Java Virtual Machine (JVM), P-Code von Pascal.

4.1 Ubersetzung von Ausdriicken, Anweisungen, Blotken und Prozedu-
ren

Beispiel: Programmiersprache BPS (,,Pascal ohne Datenstrukturen und Prozedurparameter)

« arithmetische und boolesche Ausdriicke mit strikter bzw. nicht-strikter Semantik
 Kontrollstrukturen: Sequenz, Verzweigung, lteration

 Blocke und Prozeduren: lokale und globale Variablen. Erfordert dynamische Speicherverwal-
tung mit Laufzeitkeller. Unterschiedliche Verwendung in Programmiersprachen:

— FORTRAN: Unterprogramme, nicht geschachtelt, keine Rekursion
~ statische Speicherverwaltung, Speicherbedarf zur Ubersetzungszeit bekannt

— C: rekursive Prozeduren, aber nicht geschachtelt
~ dynamische Speicherverwaltung, Speicherbedarf erst zur Laufzeit bekannt, keine sta-
tischen Verweise auf dem Laufzeitkeller

— ALGOL-Familie: ALGOLS60, Pascal, Modula, geschachtelte rekursive Prozedurdeklara-
tionen
~ dynamische Speicherverwaltung, Laufzeitkeller mit statischen Verweisen

« keine Datenstrukten, keine Prozedurparameter

« Beschrankung auf Datentyp int

99
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4.1 Ubersetzung von Ausdriicken, Anweisungen, Blécken und Prozeduren

41.1 Semantik von BPS

Bezeichner einer Deklaration A mussen paarweise verschieden sein.

Ein im Anweisungsteil I" eines Blockes Al' auftretender Bezeichner mul deklariert sein, und
zwar in A oder in der Deklarationsliste eines A" umschlie3enden Blocks.

Mehrfachdeklaration eines Bezeichners auf verschiedenen Niveaus moglich, die ,,innerste” De-
Klaration ist fur ein Auftreten gultig.

Static Scope: Beim Aufruf einer Prozedur ist ihre Deklarations-, und nicht ihre Aufruf-Umge-
bung gultig.

4.1.2 Zwischencode fir BPS

AM: abstrakte Maschine mit Datenkeller und Prozedurkeller.

Zustandsraum ZR := BZ x DK x PK
mit Befehlszahler BZ := N, Datenkeller DK = Z* (Spitze rechts) und Prozedurkeller PK = Z* (Spitze

links).

Zustand s = (m,d, p) € ZR
mit Befehlsmarke m € N, DK-Zustand d =d.r: ... :d.1 und PK-Zustand p = p.1...p.t.

AM-Befehle:

arithmetische Befehle: ADD, ...

logische Befehle: NOT, AND, OR, LT, ...

Sprungbefehle: JMP n, JFALSE n (neN)
Prozedurbefehle: CALL(ca,dif,loc) (mit ca,dif,loc € N), RET

Transportbefehle: LOAD(dif , off), STORE(dif, off), mit dif ,off e Nund LITzmitze Z

Befehlssemantik

[B]

: ZR— — ZR fur jeden AM-Befehl B

[ADDI(m,d :z1:25,p) := (m+1,d: (z2+21),p)

[LTI(m,d:z1:22,p) ;== (m+1,d:b,p) mith= { é :2;2
[AND](m,d : by :bs,p) = (m+1,d:blAby,p)

[ORI(m,d :by:ba,p) = (m+1,d:blvby,p) » mith,by,by € {0,1}
[NOTI(m,d : b, p) (m+1,d:-b,p)

[JFALSEn](m,d : b, p) := { (n.d,p) ,

b=0
(m+l7d7p) 7b l

[IMPn](m.d, p) := (n,d, p)

Fur die Semantik der Prozedur- und Transportbefehle besondere Struktur des Prozedurkellers p:
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p zerfallt in Aktivierungsblocke (,,Frames*) der Form
svidvira:ly:... ol

mit sv: statischer Verweis (zeigt auf den Aktivierungsblock der Deklarationsumgebung), dv: dynami-
scher Verweis (zeigt auf den letzten Aktivierungsblock), ra: Ricksprungadresse (Codeadresse) nach
Beendigung des Prozeduraufrufs und I;: lokale Variable eines Prozessaufrufs.

Berechnung des statischen Verweises

sv liefert die Differenz zwischen Aufruf und Deklarationsniveau und damit die Lange der Verweisket-
te. Dazu
Hilfsfunktion base:PK xN— — N

bestimmt fur einen Prozedurkeller bezuglich einer Niveaudifferenz den Beginn der Deklarationsum-
gebung (als absolute Adresse des aktuellen PK).

base(p,0) :=1
base(p, dif + 1) := base(p, dif ) + p.base(p, dif )

Beispiel: (Abbildung 4.7)

base(p,2) = base(p,1) + p.base(p,1)
base(p,1) = base(p,0) + p.base(p,0)
= 1 + p.1 =6
base(p,2) = 6 + p.6 =11
ESf0|th\S,J:M(p,2)+\2//+\2//:15
rel. Adr. lok.Var.  ra+dv

e CALL(ca,dif,loc)
mit ca € N als Codeadresse, dif € N als Niveaudifferenz und loc € N fir die Anzahl lokaler
Variablen. Erzeugt neuen Aktivierungsblock und springt zum Code des Prozedurrumpfs.

[CALL(ca,dif,loc)](m,d,p) :=

(ca,d, (base(p,dif)+loc+2):loc+2:m+1:0:...:0:p)
sV dv ra lok. Var.

* RET loscht den letzten Aktivierungsblock und kehrt zur Aufrufstelle zurick
[RETI(m,d,p.1:...:pt):=

ift > 2+ p.2then(p.3,d, p. (2+p.2) Lol pt)
N——
Start néchster Aktivierungsblock

PK wird stets mindestens einen Aktivierungsblock enthalten.

» LOAD(dif,off ) und ST ORE (dif,, off ) laden und speichern zwischen.
DK und PK: relative Adressierung mit

[13.07.2004]
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— Niveaudifferenz dif zwischen Auftreten und Deklaration
— Offset off als relative Adresse in Aktivierungsblock

Die Kette der statischen Verweise bestimmt die sichtbare Umgebung auf PK.

[LOAD(dif,off )J(m,d, p) := (m+1,d : p.[base(p,dif) + 2+ off], p)
[STORE (dif ,off )J(m,d : z, p) := (m+1,d, p[base(p, dif ) + 2 + off /z])
[LITz)(m,d,p):=(m+1,d:z,p)

Definition: AM-Code: Befehlsfolgen mit aufsteigenden Befehlsmarken

P € AM-Code < P =a; : By;...;ap : Bp mit a; € Adr := N,a; = a; +i— 1 und B;j ein AM-Befehl
(1<i<p).

Semantik von P: Iteration der Befehle gemaRi BZ

# : AM — Code x ZR— — ZR
SFIPI(m,d,p) :=ifa; <m <apthen
f[P]([Bm](madap))
~———
(m',d",p’)
[16.07.2004] @(m, d, p)
4.1.3 Ubersetzung von BPS-Programmen in AM-Code

trans : BPS-Prog — AM-Code (Zwischencode Z)
Hilfsmittel: Symboltabelle

Tab := {st|st : Ide— — ({const} x Z)
U({var} x Lev x Off) U ({proc} x Adr x Lev x Size)
Variablendeklaration: Deklarationsniveau dl € Lev, Offset off € Off .= N

Prozessdeklaration: Startadresse ca € Adr das Prozedurcodes, Deklarationsniveau dl € Lev, Anzahl
der lokalen Variablen loc € Size := N

Aufbau der Symboltabelle
up : Decl x Tab x Adr x Lev— — Tab

up(4,st,a,l) beschreibt den Update einer Symboltabelle st bezuglich einer Deklaration A bei freier
Adresse a und aktuellem Niveau | (Blockschachtelungstiefe).

@(Ap,%(AV,@(AC,St,a, |)7a7 I),a, I)
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* up(g,st,a,l) :=st

s up(constly = Z3,...,In = Zn;st,a,l) :=st[ly/(const, Z1),.. ., In/(const, Z, )]

Ac
e up(varly,...,In;st,a,l) :=st[ly/(var,1,1),...15/(var,1,n)]
— ——_——

Ay

* up(procly,By;...;In,Bn;st,a,l) i=

Ap
St[ll/(ma ala'a%(Bl))a ceey In/(@a an, Ia%(Bn))]

Dabei sind ay, .. .,a, symbolische ,.freie* Adressen.

size : Block — N
ermittelt den Speicherbedarf als Anzahl der lokalen Variablen.

Anfangstabelle

P =in/outly,...,I,,B. hat die Semantik .Z[P] : Z"— — Z". FUr (z1,...,2,) € Z" wahlen wir den
Anfangszustand

s=1(1,60:0:0:21:2:...:27) €ZR

mit 1 als Startadresse des AM-Codes von P, € als leeren Datenkeller DK und 0:0:0:2z1:...: 2,
als 1/0-Block auf dem Prozedurkeller PK. Die entsprechend initialisierte Anfangstabelle hat daher n
Eintrage st o (1j) = (var,0, j) fir1 < j<n.

Weitere Hilfsfunktionen zur Definition der Ubersetzung trans sind die folgenden:

bt : Block x Tab x Adr x Lev— — AM — Code

o dt : Decl x Tab x Adr x Lev— — AM — Code
* ct:Cmd x Tab x Adr x Lev— — AM — Code
e et : AEXp x Tab x Adr x Lev— — AM — Code
* sbt : BExp x Tab x Adr x Lev— — AM — Code

Der Parameter | € Lev := N beschreibt die Blockschachtelungstiefe.

4.1.4 Die Ubersetzung
Start der Ubersetzung mit

trans(in/outly,...,I;B.) = 1:CALL(ar,0,size(B));
2:JMP0Q;
m(B7St|/Ovaral)

ar: Startadresse des Anweisungsteils I" in B = Al



[20.07.2004]

104 4.1 Ubersetzung von Ausdriicken, Anweisungen, Blécken und Prozeduren

Blockubersetzung

|
bt(Ar,st,a,l) := dt(A,up(A,st,as,l),asl)
ct(l,up(A,st,ag,l),a,l)
a :RET;
Dabei erzeugt dt Code flr die Prozedurriimpfe von A, in der zugehorigen Symboltabelle sind nicht nur
die Konstanten und Variablen von A, sondern auch die Prozedurbezeichner (Rekursion!) eingetragen.

ct erhalt die Ubergebene Startadresse und erzeugt Codes fur einen Prozessrumpf, der mit einem Rick-
sprung endet.

Deklarationstibersetzung

dt(AcAAp,st,a,l) = dt(Ap,st,a,l)
dt(g,st,a,l) = ¢
dt(procly,Bs;...;1n,Bn;,st,a,l) = bt(Bj,st,as,l+1)

bt(Bp,st,an, | +1)

Beachte:

* st(lj) = (proc,aj, | +1,0ff ), weil bt die Funktionen dt und up mit den gleichen Anfangspara-
meter aufruft und beide Funktionen aus diesen in gleicher Weise die Adressen fur die Proze-
durrtimpfe erzeugt.

* bt wird mit dem Level | + 1 aufgerufen.
Anweisungsibersetzung

ct(l:=E,st,a,l) =if

st(1) = (var,dI, off ) then
et(E,st,a,l)
a’: STORE(I —dl, off );

ct(1(),st,a,1) :=if st(1) = (proc,ca,dlloc) then
a:CALL(ca,l —dl,loc);

ct(l1;Mp,st,al) = ct(lq,st,a,l)
ct(lo,st,a’, 1)
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ct(if BE thenI"; else 'z, st,a,1) := sbt(BE,st,a,l)
a’ : JFALSE a”;
ct(Fq,st,a’ +1,1)
a’—1:IMPa"; //hinterct(l>,...)
ct(Mp,st,a”, 1)

a’ ...
ct(while BE doIM,st,a,l) := sbt(BE,st,a,l)
a’ : JFALSEa” +1
ct(l,st,a’ +1,1)
a’ : IJMP a;
et(z,st,a,l) = a:LITz
et(l,st,a,l) := ifst(l) = (const,z) then
a:LITz

if st(l) = (var,dl,off)
a: LOAD(I —dl,off);
et(E;1+Ep,st,a,l) = et(Ejg,st,al)
et(Ep,st,a’,l)
a”’ : ADD;

Bemerkung: et erzeugt Stackcode, dessen Berechnung den Wert des Ausdruckes auf dem Datenkeller
liefert.

sbt(E; < Ep,st,a,l) = et(Eg,st,a,l)
et(Ep,st,a’,l)
a’LT;
sbt(not BE,st,a,l) := sbt(BE,st,a,l)
a’ :NOT;
sbt(BE; and BEp,st,l) := sbt(BEg,st,a,l)

sbt(BE», st,a’, )
a” : AND;
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Strikter Stackcode fur boolesche Ausdriicke: beide Argumente werden stets berechnet.

Satz: (Korrektheit der Ubersetzung): Fut jedes Programm P € Prog™ und (z1,...,2n), (Z4,...,24) €
Z" gilt: Z[PY(z1,...,2n) = (74, - ... 2h)

Htrans(P)] (1,6,0:0:0:21:...:2y) =
(0,6,0:0:0:2:...:2))

Beweis: M Mohnen: A Compiler Correctness Proof for the Static Link Technique by means of Evol-
ving Algebras (Fund. Inf. 29(1997)3,257-303).

4.1.5 Jumping Code fur boolesche Ausdrucke

Ubersetzung boolescher Ausdriicke mit nicht-strikter Semantik, durch Sprungbefehle anstelle logi-
scher Befehle.

Idee: Vererbung von Sprungzielen fur boolesche Ergebnisse

nbt : BExp x Tab x Adr® x Lev— — AM — Code

(Adr: 1. freie Anfangsadresse, 2. true-Adresse, 3. false-Adresse).

[23.07.2004] mit geeigneter Modifikation der Ubersetzung von Verzweigung und lteration.
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th(El < E27St7a7 at7af7|)

th(LOt BE,St,a,at,af,I)
nbt(BE; and BE, st,a, a,ar, )

th(BElg BEsztvau at7af7|)

LCt(E BE thﬂ rlelﬁ r275t7a7|)

nct(while BE do I, st,a,l)

4.1.6 Prozeduren mit Parametern

et(Ej,st,a,l)
et(Ep,st,a’, 1)

a’:LT;

a” +1:JFALSE as;
a’"+2:IMP a;
nbt(BE,st,a,as,at,l)
nbt(BE3,st,a,a’,ar,l)
nbt(BEy,st,a’, a,ar,l)
nbt(BEj,st,a,a;,a’,1)
nbt(BEy,st,a’,a,ar,l)
nbt(BE,st,a,a;,ar,|)
nct(l1,st, a, 1)
a’ :IJMPa’;
nct(lo,st,as, 1)
a’:...
nbt(BE, st,a,a,as,|)
nct(I,st,a;, 1)
as—1:JMP a;

af ;...

// Sprung ans Codeende

(Hinweis: der folgende Teil wurde im Sommersemester 2004, ,,mehr oder weniger”, als nicht Pri-
fungsrelevant gekennzeichnet. Ein grofRer Teil wurde lediglich anhand der Folien (bis einschlieBlich
Abbildung 4.24) vorgestellt. Abgesehen vom Block ,,Sukzessiven Aufbau eines Frames®, sowie einen
Teil der statischen Datenstrukturen, basiert der Rest der Aufzeichnungen auf der Vorlesung im Win-

tersemester 2002/03.)

Erweiterung von BPS um Wert- und Variablenparameter.

Syntax (Idee): 1,J,V

Decl : Ap :=¢g|procl(ly,...,Ip;vardy, ..., Jq),B;

(Hierbei sind I, und J, die formalen Wert- und Variablenparameter)

Cmd:TI:=...|I(Eg,...,Ep,V1,...,Vq)

(mit E, und V,, die aktuellen Parameterausdricke)

Semantik:
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 Prozessdeklaration: formale Parameter werden behandelt als in der Umgebung des Prozessrum-
pfes deklarierte Variablen (entsprechende Vererbung im Rumpf).

 Prozessaufruf: Variablenparameter durch Zeiger auf entsprechenden Speicherplatz aktualisie-
ren, Wertparameter als lokale Variable (neuer Speicherplatz).

Zwischencode ZPP (Zwischencode mit Prozedurparametern): Aktivierungsblocke: zusatzlicher Spei-
cher fur aktuelle Parameter.

Zustandsraum: linearer Speicher mit vier Registern:
« IC: instruction counter
» SP: stack pointer
» FP: frame pointer
 R: index register

Sukzessiver Aufbau eines Frames:

1. Berechnung der aktuellen Parameter

2. Berechnung des statischen Verweises mit R

3. Sprung zur aufgerufenen Prozedur mit Eintrag der Rucksprungadresse
4. alten FP als dI (dynamic link) speichern

5. Speicherplatz fur lokale Variablen bereitstellen

Die Punkte 1,2 und 3 erfolgen durch Code der aufrufenden Prozedur, die Punkte 4 und 5 durch Code
der aufgerufenen Prozedur.

Befehlssatz ZPP:
« arithmetische, logische und Sprungsbefehle wie bisher: DK auf Stackspitze, SP jeweils setzen.

« anstelle von CALL(ca,dif,loc), RET, LOAD(dif,off ) und STORE(dif,off) die folgenden
neue Befehle:

CALLca SP+—SP—-1,<SP>—IC+1IC+«+ca
RET k IC—<SP>SP«+—SP+k+1
PUSH z SP« SP—1 <SP >«z
PUSH FP

PUSH < FP > analog

PUSH <R+2>

POP FP FP«—<SP>SP«SP+1
POP <n> SNn«+—<SP > SP«—SP+1
SUB SP,n SP«+SP—n

LOAD FP,SP FP —SP

LOADR,<n >

LOADR,<R+2>
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(Sn bezeichne die Stackzelle mit der Adresse n).

Ein-/Ausgabe: P = in/outly, ..., l,; B. Die I/O-Parameter werden als Wertparameter (und nicht als lo-
kale Variablen) gespeichert.

Zwischencodeerzeugung: Modifikation von trans : BSP — Prog — AM — Code unter Berucksichtigung
von

a. Prozedur mit Parametern

b. neue abstrakte Maschine (neuer Befehlssatz)
Erweiterung der Symboltabelle um Eintrage fur Variablenparameter, aber Wertparameter wie lokale

Variablen behandeln.
U ({vpar} x Lev x Off)

positive und negative Offsets: Off := 7Z
Anfangstabelle: st; (1) := (var,0,+3+n— j)
Aufbau der Symboltabelle mit up wie oben, aber negativen Offsets bei lokalen Variablen.

Alternative zur Verweiskettentechnik: Display-Technik

Im Unterschied zur Verweiskettentechnik schnellerer Variablenzugriff, dadurch aber hoherer Spei-
cheraufwand.

a. lokale Displays: die aufgerufene Prozedur tragt alle statischen Verweise (sv) in den Frame ein.

b. globale Displays: die sv werden global als SLA (static link array) gespeichert.

[27.07.2004]

4.2 Ubersetzung von Datenstrukturen

Datenstrukturen ~ Variablen mit Komponenten, strukturierter Zustandsraum.
Abstrakte Maschine: weiterhin lineare Speicherstruktur, Speicherzellen fur atomare Daten.

Ubersetzungsaufgabe: Abbildung des strukturierten Zustandsraumes auf linearen Speicherbereich ~
Adressberechnung.

statische Datenstrukturen: Speicherbedarf zur Ubersetzungszeit bekannt.

dynamische Datenstrukturen: Speicherbedarf ist laufzeitabhangig.

Heap/Halde als zusatzliche Maschinenkomponente.
Zeigertypen: garbage collection/Speicherbereinigung
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4.2.1 Statische Datenstrukturen

PSSD: Programmiersprache mit statischen Datenstrukturen (Felder/Arrays und Verbunde/Records)
Typsemantik: Ein Typ bezeichnet eine Menge.

Beispiel: 7 [int] =restr(Z), 7 [real] = restr (R), ...

Typkompatibilitat: Polymorphie (Ad-hoc) von Operationssymbolen.

Beispiel: int x int — int, real x real — real, int < real, ...

Zuweisungskompatibilitat: starkes/schwaches Typkonzept.

Beispiel: :typeli =T,lb=T

varVy:1;Vo i I

V= Vz?

Beim starken Typkonzept: Bezeichner beriicksichtigen! Vorteil: Kontrollmoglichkeit wahrend der
Ubersetzung durch Typechecking, sorgt fur Sicherheit von Softwaresystemen.

Beim schwachen Typkonzept: groRe Kompatibilitat, beliebt fur das Programmieren im Kleinen.

Erlauterung der Symboltabelle

 Basiswerte benotigen 1 Speicherplatz.

* (type, array, Z1,Zo, I , n
(typ Yy, 21,22, )
Grenzen Komponententyp Speicherbedarf
/
* (type, record, 1y , 1’ ,01,...,0n, s_ )

~—~
Selektor Komp.Typ Offset Speicherbedarf
* st(l.1j) = (15, 0j) falls st(1) = (type,record, ..., 1j,15,0j...)
* (var, |

, kK
~—~ v)
Typ Offset

Aufbau einer Symboltabelle
up : Decl x Tab— — Tab

Explizite Typschachtelung mit neuen Bezeichnern auflosen. Der Einfachheit halber nehmen wir an,
dal

A= NAcAr Ay € Decl
entschachtelt ist, d.h.

i. Die Bezeichner sind paarweise verschieden.
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i At =typeli =Ty ;lh=Th

* Ti € {bool, real, int}
e Ti=array[Zy...Zp)of jmit1 < j<i-1
* Ti=recordS; : Ij,;...end mit1 < ji,...jp <i—1

i Ay =varVy ;s Vet ljig Ay 1< g, s <n
Fur entschachtelte Deklarationen ist

* Up(AcAtAy,st) := up(Av, up(Ar,up(Ac,st)))

constly =Cq,...,st) :=st[ly/(const,Cs),...]

typel = bool; drest, st) := up(type drest,st[l /(type, bool, 1)]
typel = J;drest,st) := up(type drest,st[l /st(J)])

=array[Z;...Zp|of J;drest,st) :=
(type,...,n)andk =Z> —Z; 4+ 1 € Nthen
type drest, st[l /(type,array, Z1,Z>,J,k - n)])

o_||—

typel =recordS; : J1,..., Sy : Jr,drest,st) :=
) (tyﬁa“"ni)aléigrthﬂ
pe drest St[l/(tyﬁvwvslﬂ]bovsb‘]&nl>' .. 7SraJr>Z:’;]:_L niaZ{:l ni)])

e U ( Il . J]_, In . Jn,st) =
ifst(J) = (type ni),1 <i<rthen
st[ly/(var, g, ),lz/(Lm,Jz,1+nl),...,|n/(Lm,Jn,1+z?;fni)]

4.2.2 Dynamische Datenstrukturen

Variante Verbunde: Speicherbedarf fur groBte Variante vorgesehen. Es wird derselbe Bereich fur
verschiedene Varianten verwendet.

Dynamische Felder: Felder als formale Prozedurparameter. Variable FeldgroRe (z.B. 1ISO-Pascal).
Feldgrenzen nicht bei Deklaration, sondern erst bei Aufruf der Prozedur durch aktuelle Para-
meter festlegen.

Speicherreservierung: Bedarf zur Ubersetzungszeit unbekannt, aber bei Prozedureintritt mit ak-
tuellen Parametern bestimmbar.

Implementierung ohne Heap. Idee: indirekte Adressierung mit Hilfe eines Felddescriptors.

Zeiger (Pointer): dynamisch veranderbare Strukturen. Die Erzeugung von Objekten erfolgt nicht
durch Deklaration mit statischer Adresse, sondern durch Anweisung, zum Beispiel new.
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4.2 Ubersetzung von Datenstrukturen

Zeigervariable: p: POINTER TO t;
Anweisung: new(p) zur Erzeugung von neuen Speicherplatz.

Die Speicherfreigabe erfolgt nicht automatisch, es werden spezielle Algorithmen fur die Spei-
cherbereinigung benotigt. Neuer Speicherbereich wird auf der Halde (heap) angelegt.

Semantik des new-Befehls:
if NP— < SP >< EP then error(,,stack overflow*)
else NP := NP— < SP >;

<< SP—-1>>:=NP;

SP :=SP—2;

EP (extrem stack pointer): Oberschranke des Kellers zur Durchfuhrung eines Prozeduraufrufs,
bestimmt durch die GroRe der Ausdrucke im Prozedurrumpf, und ggf. die Grolie der dynami-
schen Felder. = EP ist bei Prozedureintritt berechenbar.

code(new(p)) := LOAD adr(p);
LOAD size(p);
NEW;
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e Historisch (1960): UNCOL Universal Computer Oriented L anguage
MC1

PS1

PSn

e ACK (Amsterdam Compiler Kit) CommACM 26(1983)
e JAVA (Sun Microsystems; > 1990)

UNCOL

[ JAVA
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Server
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-

J Host 1
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Host m

MCm]
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Strukturen von PS (imperativ)
e Basistypen und —operationen

statische und dynamische Datenstrukturen

Kontrollstrukturen

applikative und funktionale Konzepte: Ausdriicke, Prozeduren, Funktionen

Modulstrukturen: Blocke, Module, Klassen

CB 4-2
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Strukturen von MC (vor—Neumann-Typ; SISD)
e Speicherhierarchie: Register, Cache, Hauptspeicher, Hintergrundspei cher
e Befehlsarten: Op—Befehle, Test— und Sprungbefehle, Transferbefehle, 1/0

e Adressierung: relative Adr. mit Index— und Basisregister, indirekte Adr.

CB 4-3
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Strukturen von Z
e Typen und Operationen aus PS tbernehmen

Datenkeller mit Basisoperationen

Sprungbefehle fur Kontrollstrukturen

Prozedurkeller fir Blocke

Heap fur dynamische Datenstrukturen

CB 4-4
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Front—End—Aufgaben fir trans : PS — Z
o Ubersetzung von Ausdriicken und Kontrollstrukturen
e Ubersetzung von Blécken und Prozeduren
o Ubersetzung von Datenstrukturen

e inkrementelle Ubersetzung von Modulen

CB 4-5
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Syntax von BSP

Int : (* Z ist eine ganze Zahl *)
Ide: (* | ist ein Bezeichner *)

Decl : A = AcDAyDp

Ac = g

Ay = g

Np = g Bi;... Bn
AEXpI E = | | Ei+E> |
BExp: BE := (E1<Ey)| BE | (BEjandBEy) | ...
Cmd: [ = E|l()]

rl rn |
BE r | BE doTl

Block : B = Al
Prog: P = B *n>1%)

CB 4-6

Abbildung 4.6: Syntax von BSP
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1)

Beispiel zum “static scope”Prinzip

.

infout X;
const C = 10;
var Y,

procA; [
var Y, Z,
proc B;
var X,7Z;
[...A().. ]
[...B()...D()..] (1)

Im Rumpf von A() bezeichnet X nicht

Aullerdem ist D hier giltig.

, sondern X. Z nicht

, sondern Z.

apoouayasIMZ ul Bunziasiagn v [sndey
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Semantische Bereiche

7
B
Loc
S

C

U

{0,1,-1,...}

{true,false}

{ag,02,...}
{o|o:Loc-»Z}
{6|0:S--S}
{p|p:lde-»ZULocUC}

ganze Zahlen

Boolesche Werte
Speicherplatze (Locations)
Zustande (States)

Zustandstransformationen (Continuations)

Umgebungen (Environments)

CB 4-8
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Ausdruckssemantik:

a) Fa:AEXpxU xS-»>7Z

b) E,:BExpxU xS--B

wobei A,V B2 — B,

sonst wiei)

FalZ]PO =

L falsp(l)=72€Z
Elllpo - { o(a) ,falsp(l)=ae€Loc
Ta[E1+E2]po = Ta[E1]po + Fa[Ex]po

Ep[E1<E2]po = Ep[Er]po < Ep[Ez]po
Fp[not BE]po = —E[BE]po
T,[BEL U BE]po = Ep[BEi]po ) Ep[BE2]po

(L = undefi niert)

i) strikt 10b=blLl =1
i) nicht-strikt ~ falseA 1 = false

truev L =true

CB 4-9

Abbildung 4.9: Ausdruckssemantik
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Anweisungssemantik: ¢:CmdxU x S-»S

C[l -=E]po :=0[a/E[E]poa], falsp(l) =a € Loc
CriT2]po :=C[I"2]p(C[I1]po)

C[l'Jpo, fals E,[BE]po = true

C[if BE [po =
o , falls £,[BE]po = false

clv BE E]]por{ ClMp(C[I]po) ,fals E[BE]po = true
7 o , falls £,[BE]po = false
C[l()]po :=0(0), fdlsp(l)=06€C

[24

uainpinisuareq uoA Bunziesiagn 'y
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Deklarationssemantik: 2 : Decl xU x S--U x S

D[AcAvAp]po = D[AR](D[AV](D[Ac]Po))
, falls diff—id(AcAy Ap)

D[e]po ‘= po
D[ Ipo:=pll1/Z1,...,1n/Z0]0
D[ Jpo =

pll1/di+1, .., 1n/014n]O[04+1/0, ..., 0)1n/0]
mit | = hochster Index eines belegten Speicherplatzes in o
D[ B1 Bn:Jpo =

p[l1/61,...,1,/6n|O
mit 6; := B[Bi]p[l1/01,...,1,/6n) firl <i <n

Blocksemantik: B: Block xU x S-+ S

B[arTpo == CIT)(D[A]po)

Programmsemantik: 21 : Prog™ x Z" -+ Z"
M B1(z,...,z) = (o(ay),...,0(an))

mit 0 := B[B]po|[l1/01,...,In/an]0p[01/21,...,0n/Z)]

CB 4-11

Abbildung 4.11: Deklarationssemantik
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Arbeitsweise des Laufzeitkellers

Bsp. 1: Programm von Folie CB 4-7, Zustand nach dem 2. Aufruf von A:

[ 31 41 41

¥

—
15| 4 5|4 5|4 43 0/0|0
: : : ¢ d ra
A() : B() : A() . MAIN /0

15 verweist auf die Deklarationsumgebung von A

Bsp. 2: Rekursion: infout X;var V;
proc Avar Z;

1474}

uainpinisuareq uoA Bunziesiagn 'y
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up(AcAvlp,&t,a,l) =

up(e, &,a,l1)

up(const 11 =2y, ...,ln=Zp;,&,a,1)
up(var l1,...,In;, st,a,1)
up(procly;Bs;...;proc In;Bnp;, s, a,1)

dt(Ac,Av,Ap, &, a,1)
dt(e, s, a,l)
dt(proclq;Bs;...;procly; Bn; &,a,1)

up(Ap,up(Av,up(Ac, st,a,l),a,l1),a,l)
falls diff—id(AcAy Ap)

g

g(l1/(const,Z1),...,In/(const,Zy)]
s[ly/(var,1,1),...,1y/(var,l,n)]
[l1/(proc,a.1,l,size(By)),. ..,
In/(proc,a.n,l,size(By))]

= dt(Ap,st,a,l)

= €

= bt(Bg,&,al1+1) ...
bt(Bn,s,a.n,l +1)

bt(Al,s,a,1) = dt(Aup(Ag,all),all)
ct(lMup(p g,a.11),a.1,l)

CB 4-13
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Beispiel zur Ubersetzung von BSP in ZP—Code

B — oA
F AR
|l
e
3\ 7 Y, 7
> [
Ve
trans( Al) = 1:CALL(ar,0,1);
2: IMP(0);

bt(AF,St|/O, ar, 1)

mit & /o(X) = (var,0,1)

CB 4-14

Abbildung 4.14: Beispiel: Ubersetzung BSP in ZP
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bt(Aragl/Oaal—al) = dt(Aaup(Aagl/Oaala1)7a171)
Ct(rvup<A7$|/Ovalvl>7a|_7l>
a . RET;
up(A,St|/o,a1,1) = g|/O[ /(Varala 1)7 /(pr0C7 all717 O)]
Ed
bt(Br,,a11,2)
ct(Me,s,a112,2)
az: RET,;
ar :LIT(2);
STO(0,1);
CALL(all,O, 0);
LOAD(0,1);
STO(1,1);
Ct(rF7§aall72) = Sbt( a§7alla2)
ay : JFALSE(as);
ct( S,a4+1,2)
as .
Sbt( ,g, 8.11,2) = a- L|T(1);
LOAD(2,1);
LT;
ct( SF,au+12) = ct &,

dt (A, g, ai, 1)

ct(r,s,ar,1)

LOAD(2,1);
MULT;
STO(1,1);
LOAD(2,1);
LIT(2);

SUB;
STO(2,1);
CALL(a]_]_, 1, 0)

CB 4-15

Abbildung 4.15: Beispiel Fortsetzung
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Ergebnis der Ubersetzung:
trans( AlN) =

1:CALL(ar,0,1); Also:
2 : JMP(0);

aig - L|T(1); a1 =3
LOAD(2,1);
LT;

a4 : JFALSE (as); ay =06
LOAD(1,1);
LOAD(2,1);
MULT;
STO(1,1);
LOAD(2,1);
LIT(1);
SUB;
STO(2,1);
CALL(all,l,O);

az.as . RET; az =16 = a5

ar : LIT(1); ar =17
STO(0,1);
CALL(all,0,0);
LOAD(0,1);
STO(1,1);

a . RET; a =22

CB 4-16

Abbildung 4.16: Ergebnis der Berechnung des Beispiels
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Kapitel 4. Ubersetzung in Zwischencode

Berechnungsprotokoll fur X = 3:

meBZ deDK pePK

e
[elelolole]
00000
00000
2222222222221 1
66666
0000000000000 0
22222
OOOOOOOOOOOOO O
33333
OOOOOOOOOOOOO O

3333333333332

4
4
-4
4:
4:
1

OOOOOOOOOOOOO O
2222222222222 AN -
OOOOOOOOOOOOO O
3333333333333 (a0 IS
0000000000000 o)
Mmoo . 4444444444444 < --i©
OOO ©©OOOo 000
OOO i ......O0O0O
coo. .. .iO OO
© oo .
30014444444444444.:::::::::::::::::.46666
(0 (O (O (O (O (O O (O WO O WO WO WOWWOWWVWWD - -" -
0222 A A A A A A A A A A A A ANANNO
ommm ANANANANANNNNANANNANNNANNNANN MmMmmMmo
o< << OO OVOVOVOVOVOOOOVOVOWOHOHOHOIO O <O
o™ (40} — N N — —
WwWwwwAddd WATdM WMMAN W WA WMMO WANNTWWATO W wwwO ww
N~ 00 O O—-NM< LD O—-HNM< L0 OCOOO—-N
MHAAAMN<STOOMNMNOODATAAdddAdcdd M OOMNMNODATdAdAdAdAMNMITLOOOATAANNNO

CB 4-17

Abbildung 4.17: Berechnungsprotokoll des Beispiels
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Syntax von BPS mit parametrisierten Prozeduren

Int: (* Z ist eine ganze Zahl *)
lde: (* | ist ein Bezeichner *)
Decl : A = AcAyDp
AC = |
AV = |
Ap = | B;...
(* formale Wert- und Variaglenpara-
meter *)
AExp: E = Z|I|(E1t+Ey)]...
BExp: BE := (Ei<Ey)| BE | (BEjandBEy) | ...
V: V = (* Variablenparameter *)
Cmd: T :u= E|lI(Ep Ep |
(* aktuelle ParameteTr(ausdrUcke) *)
r1 I_n |
E M Edorlr
Block: B = Al
Prog: P = B (*n>1%

CB 4-18

Abbildung 4.18: Syntax von BPS mit parametrisierten Prozeduren



Kapitel 4. Ubersetzung in Zwischencode 131

Stackmaschine fiir Zwischencode

Zustandsraum:
! hohe Adressen
Instruction : aktuelle Wert- und
Counter 'C : Variablenparameter
Frame . .
Pointer FP statischer Verweis
Rucksprungadresse
Stack \ p g ]
Pointer SP dynamischer Verweis
Index .
Register }Iokale Variablen
| niedrige Adressen

nur noch ein Keller fir Daten und Aktivierungsblocke

Kellerspeicherzellen mit fester Adresse

SP zeigt auf Kellerspitze (unten)

FP zeigt auf den dl—Eintrag des obersten
Aktivierungsblocks

CB 4-19

Abbildung 4.19: Stackmaschine fur ZPP-Code
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4.2 Ubersetzung von Datenstrukturen

Ubersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode

trans( )=
%EXS__I;P Anlegen von g und ra
3:JMPO;
bt( ,§|/O,ar,1,0)
bt(Al, &, a,l,r) =
dt(A,up(A,g,al,l),a.1,l)
aPUSH FP;
—:LOAD FP,SP; Entry—Code
—: UB SPsize(Al);
ct(l,up(A,g,a.1,1),a+3,1)
— : LOAD SP,FP;
— :POP FP; Exit—Code
—RET r+1;
dt( &,al) =

bt(B,a’,a.1,14+1,p+q) bt(...)
falls diff—id(l1,.. ) and diff—id(...)
wobei &' := 4]

/(var,l+1,p+q9+2),...,
/(var,l+1,q+3),
/(vpar,l+1,9+2),...,
/(vpar,l +1,3)]
(Beachte: Parameterlevel = Blocklevel)

CB 4-20

Abbildung 4.20: Ubersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode |
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Ubersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode (Forts.)

ct( al) =
et(E,4,a,l)
if st(I) = (var,dl,o) then
if | —dl =0 then — : POP (FP+o0);
if | —dl =k+1then —: LOAD R, (FP+2);
— :LOAD R, (R+2);
: k—mal
— :LOAD R, (R+2);
— : POP (R+-0);
if st(I) = (vpar,dl,o) then
if | —dl =0then —: LOAD R, (FP+0);
—:POP (R);
if | —dl =k+1then —:LOAD R, (FP+2);
—:LOAD R, (R+2);
: k—mal
—:LOAD R, (R+2);
— :LOAD R, (R+0);
—:POP (R);

CB 4-21

Abbildung 4.21: Ubersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode |1
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Ubersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode (Forts.)

ct( ,S,al) =
if (1) = (proc,ca,dl,t) and
typ(E;) =int and
(V) = (var,lj,05) then

et(Es, a,a,l)

; aktuelle Wertparameter

et(Ep, ot,a,l1)

if | =11 =0then —: PUSH FP+o0y;

if | —I1 =k+1then —:LOAD R (FP+2);
—:LOAD R (R+2);

; k—mal
— :LOAD R, (R+2);
— PUSH R+o04;

: (*analog fiir 2,...,9%)

if | —dl =0then — : PUSH FP;

if | —dl =k+1then —:LOAD R (FP+2);
— LOAD R, (R+2);
: k—mal
— LOAD R, (R+2);
—PUSH R,

— 1 CALL ca;

(Ansonsten bleibt ct unverandert.)
CB 4-22

Abbildung 4.22: Ubersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode 111
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Ubersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode (Forts.)

et(l,s,a,l):=
if £(1) = (const,Z) then a: PUSH Z;
if (1) = (var,dl,o) then
if | —dl =0then a: PUSH (FP+0);
if | —dl =k+1thena: LOAD R, (FP+2);
— LOAD R (R+2);
; k—mal
— LOAD R, (R+2);
— PUSH (R+0);
if (1) = (vpar,dl,o) then
if | —dl =0then a: LOAD R (FP+0);
—:PUSH (R);
if | —dl =k+1thena: LOAD R, (FP+2);
— LOAD R (R+2);
; k—mal
— LOAD R, (R+2);
LOAD R, (R+0);
PUSH (R):

(Ansonsten bleibt et unveréndert.)

CB 4-23

Abbildung 4.23: Ubersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode 1V



136

4.2 Ubersetzung von Datenstrukturen

Syntax von PSSD
Int:
Bool : B
Real :
Const: C
lde:
Typ: T
Var: V
Exp:
Cmd:
Decl :
At
Prog:

true | false

Z|B|R

| | Bool | Int | Real |
array [Z1..Z] of T |

recordl1:T1;...;1h: T, end
| |V[E] | V.I
ClV| |
Vi=E| | |

At

| Cl Cn
eltypeli=Ti,...,In =Ty,

| T ‘T

CB 4-24

Abbildung 4.24: Syntax von PSSD
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Semantik von PSSD (statisch)

¢ In A vereinbarte Bezeichner miissen paarweise verschieden sein.

Recordselektoren mussen paarweise verschieden sein.

° — <

Keine Rekursion in A, d.h. induktiver Typaufbau:
und Typbezeichner | in

~ | ed{l,..., }

Analoge Bedingungen fir Typbezeichner in

Bezeichner in I missen in A deklariert sein.

Variablen in Ausdriicken und Wertzuweisungen sind von einem Basistyp.

apoouayasIMZ ul Bunziasiagn v [sndey
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Code fiir eine abstrakte Maschine mit Datenkeller DK und Hauptspeicher HS

Alte Befehle: arithmetische, logische, Sprungbefehle

Neue Transportbefehle:
C[LODI](m,d : n,h) :=if h(n) = zthen (m+1,d: z h)

Bei Indexvariablen wird auf dem DK zunachst die Adresse berechnet und damit
dann indirekt ein Wert geladen.

C[STOI](m,d: z:n,h) :=(m+1,d,h[n/Z])

Laufzeitkontrolle bei Arraygrenzen:

C[IAC(Z1,Z,)](m,d: zh) :=if Z; <z< Zpthen (m+1,d:zh)

else (STOP,d |RTE, h)
S~—
,,yun—time error*

CB 4-26
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Symboltabelle: Informationen tiber Speicherbedarf und
Offsets

gecTab:

lde -» {const} x (BUZUR)
U {type} x {bool,real.int} x {1}
U {type} x {array} x Z? x |ldex N
U {type} x {record} x (Idex ldex N)* x N
U {var} xldex N

Fur A = type Bool = bool; Int = int;
Array = array|1..20]of Bool;
Record =record S : Array; T : Int end;
var X :Int;Y : Array; Z : Record;
gilt:
up(p gt) =
g [Bool/(type, booal, 1),
Int/(type,int,1),
Array/(type,array,1,20,Bool,20),
Record/(type,record, S, Array,0, T, Int,20,21),
X/(var,Int, 1),
Y /(var,Array,2),
Z/(var,Record,22)]

CB 4-27

Abbildung 4.27: Symboltabelle
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Ubersetzung von PSSD—Programmen in Maschinencode

Hilfsfunktion | vtyp : Var x Tab -~ | de | bestimmt zu einer
Variablen bzgl. einer Symboltabelle den zugehdrigen
Typbezeichner:

vtyp(l,st) :=if (1) = (var,J,k) then J
vtyp(VIE], &) :=if vtyp(V, ) = | and
st(l) = (type,array,Z;,2»,J,n)
then J
vtyp(V.l, &) :=if vtyp(V,&) =Jand $(J) =
(type7 record?SleaO; R Sﬁ;‘]na P, q)
andl =§
then Jj

Ubersetzungsfunktion | vt : Var x Tab -» Code | berechnet auf DK
die Anfangsadresse einer Variablen im HS:

vt(l, ) == if (1) = (var,J,k) then LIT k;

vt(V[E], &) :=if vtyp(V, &) = |
and (1) = (type,array,Z1,Z2,J,n)
and st(J) = (type,...,k) then
vt(V, )
et(E, <)
JAC(Z1,2);
LIT Z3;
SUB;
LITk;
MULT,
ADD;

vt(V.l, &) :=if vtyp(V,st) =J and & (J) =

(type7 recordvs.h‘]lv P1,... 7317\]”3 pn7q)
and | =S then
vt(V, )
LIT pi;
ADD;

CB 4-28

Abbildung 4.28: Ubersetzung von PSSD |
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Ubersetzung PSSD (Forts.)

Ubersetzungsfunktion | et : Exp x Tab - Code | erzeugt den
ublichen DK—Berechnungscode, wobei jetzt Variablenwerte mit
LODI geladen werden:

et(l,a) :=if (1) = (const,C)
then LIT C;
eseif (1) = (var,J,Kk)
and &(J) = (type, bas, 1) then
LITk;
LODI,

et(C,st) :=LITC;

et(V.s) :=if vtyp(V,st) =J
and st(J) = (type, bas, 1) then
vt(V, )
LODI;

et(E;+Ep, ) := ... (wie bei PSA)

Ubersetzungsfunktion | ct : Cmd x Tab -~ Code |:

ct(V:=E, &) = vt(V,s)
et(E, )
STOl,

© (sonst wie PSA)

CB 4-29

Abbildung 4.29: Ubersetzung von PSSD I
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Kapitel A

Exkurs: Yacc

A.1 Automatische Parsergenerierung mit Yacc

Parsergenerierung einschlieRlich synthetischer Attributauswertung (LALR(1)). Yacc steht fur Yet A-
nother Compiler Compiler (1995).

Mit | ex wird aus einer lex-Spezifikation eine | ex. yy. c-Datei erzeugt (der Scanner in C). Mit yacc
wird eine yacc-Spezifikation ineiney. t ab. c und y. t ab. h (Datei mit Tokennummern) umgewandelt.
Diey. t ab. h dient als Eingabe fir | ex. Mit Hilfe des C-Compilers wird dann ein ausfuhrbarer Parser
erzeugt.

A.1.1 Aufbau einer Yacc-Spezifikation

Eine yacc-Spezifikation hat eine adhnliche Struktur wie die lex-Spezifikation. Sie besteht aus drei Tei-
len, die durch % getrennt sind.

1. Definitionen

« von Token: z.B. % oken NAVE NUVBER
Beachte: nicht deklarierte Token moglich, Benutzung ’..’, z.B." +', ' =’

 C-Code fur Definitionen (Datenstrukturen, includes, ...). Bezeichnung: % C- Code %

2. Regeln CFG mit Attributierung (Anweisungen), z.B.

stnt: NAME ' =" expr
| expr { printf("%d", $1) }

$1 + $3 }
$

expr : expr '+ NUMBER { $$%
{ $$ 1}

| NUMVBER

Die lex-Attribute sind bestimmt durch den Anfang des Scanners mit next sym

3. C-Funktionen zur direkten Ubernahme in die Datei y. t ab. c. Verwendung bei Attributfunktionen.
Passende lex-Spezifikation zu obigen Beispiel:

143
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0/‘{
#include "y.tab. h"
extern int yylval;

%
%b

[0-9]+ { yylval = atoi(yytext); return NUMBER;, }
[a-zA-Z] + { return NAME }
[ |\t] /* Leerzeichen */
\n { return 0; }
{ return yytext[0]; }

%0

weitere Moglichkeiten

» mehrere synthetische Attribute mit C-Strukturen

inherite Attribute mit C-Funktionen; Zugriff auf vorher berechnete, tiefer im Stack liegen-
de Werte durch $0,$1,. ..

Konfliktbehandlung

« Prazendenz zur Behandlung von Mehrdeutigkeiten, z.B. Punkt-vor-Strichrechnung, dang-
ling else

Beispielgrammatik

B—0 v0=0
B—1 vo=1
L—B vOo=vl

1.0=1
L—-LB v0=2%xv.l1+Vv2
1I0=11+1

N—L v.0o=vl
N—-LL vO=vl+v2/2!2

A.2 Behandlung von Konflikten in Yacc
Shift/Reduce: Shift

Reduce/Reduce: Reihenfolge: erste Alternative bevorzugt
Beispiel: (O’Reilly: lex & yacc, S.258)

S girls
| boys
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girls: Alice
| Chris
boys: Bob
| Chris

>yacc -d -v rr.y
yacc: 1 rule never reduced
yacc: 1 reduce/reduce conflict

Die Option ,,- v im obigen Beispiel erzeugt die Datei y. out put mit Zusatzinformationen. Aufgrund
des reduce/reduce-Konfliktes wird ,.chri s* immer zu ,gi rl s* reduziert. Eine mogliche Losung fur
dieses Problem ist eine Anderung der Grammatik:

S girls
| boys
| either

girls: Aice;
boys: Bob;

either: Chris;

Beachte: Es kommt zu einer Anderung des Parsebaums ~ es sind also evtl. weitere Anderungen in
anderen Phasen der semantischen Analyse erforderlich.

A.3 Prazedenz von Operatoren in Yacc

Assoziativitat und Prazedenz werden gleichzeitig festgelegt. Syntax:
%left|right] opg1...0p1n
%left|right] o0Opmz1...0Pmn
 Operatoren in einer Zeile haben angegebene Assoziativitat und gleiche Prazedenz.
* In spéteren Zeilen deklarierte Operatoren haben hohere Prazendenz.
A.3.1 Exkurs: Kodierung der Prazedenzregeln fur arithmetische Ausdrucke Uber der
Grammatik
Idee: +|— und x|/ in getrennten Regeln

expr: expr '+ nulexp

| expr "-' mulexp
| mul exp
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A.3 Prazedenz von Operatoren in Yacc

mul exp: nulexp '*' primary
| mulexp '/’ primry
| primry

primry: "(’ expr ')’
| "+ primry
| - primry
| NUMBER
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LL(k)-Grammatik, 31
LR(0)-Auskunft, 40
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Analysephase, 8
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Attibutgleichungssystem, 79
Attribut, 12

Attribute, 12, 18

Attributen, 79
Attributgleichung, 79
Attributgleichungssystem, 80
Attributgrammatik, 79
Attributgrammatiken, 77
Attributvariablen, 80
Attributwertmengen, 79
Attributzuordnung, 79
Aulenvariablen, 79

Backend, 8
Backtrack-DFA, 16
Bezeichner, 12
Bottom-Up-Analyse, 27

direkte Linksrekursion, 36

eindeutig, 28
Einfache Symbole, 12
erweiterte Transitionsfunktion, 13

flm-Analyse, 15
Folge, 15

formalen Attributvariablen, 79
Frontend, 8

imperative, 7

indirekte Linksrekursion, 37
inheriter, 79

inherites, 78
Innenvariablen, 79

Kantenmenge, 81
Kellerautomaten, 27
konkrete Syntax, 84
kontextfreie Grammatik, 27

I-Analyse, 29
L-Attributgrammatik, 85
Leerzeichen, 12
Lexeme, 11

Lexer, 12

Lexikalische Analyse, 12
lexikalische Struktur, 11
Linksanalyse, 27
linksrekursiv, 36
Im-Zerlegung, 14
Look-ahead-Menge, 32

maximal munch, 14
mehrdeutig, 28
MS-Programme, 7

Parser, 27

Passes, 8
Pragmatik, 7
produktiv, 15
PS-Programmen, 7

r-Analyse, 29
Rechtsanalyse, 27
reduziert, 29

regulare Ausdricke, 12
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Token, 11, 12, 18
Top-Down-Analyse, 27
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