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Kapitel O

Einleitung

0.1 Definition (Compiler)

Ein Compiler ist ein Programm zWbersetzung voiPS-ProgrammeiiQuellprogramme) iraquiva-
lenteMS-ProgramméZielprogramme). Wir fordern hierbei, dal3 der Compiler korrekt arbeitet.
PS bezeichne hierbei einéliere Programmiersprache, bei denen wir folgende Typen unterscheiden:

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

objektorientierte PS: Klassen, Vererbung

Wir betrachten hieimperativeProgrammiersprachen.
MS bezeichne die Maschinensprache auf dem Grundkonzepbddseumann-RechneBie Menge
der elementaren Maschinenbefehle lassen sich dabei wie folgt aufteilen:

RISC: Reduced nstructionSet Computer

CISC: ComplexInstructionSet Computer

0.2 Aspekte einer Programmiersprache
1. Syntaxformaler hierarchischer Aufbau eines Programms aus strukturellen Komponenten
2. SemantikBedeutung eines Programms, Zustandstransformation einer abstrakten Maschine

3. Pragmatik benutzerfreundliche Formulierung, iidiche Sprache, Maschinenabigigkeiten
(compiler options)

Definition: Aquivalenz von Programmen: Zwei Programme siglivalent, wenn sie semantisch
gleich sind.
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0.3 Struktur eines Compilers

Ein Compiler ist in logisch unatémgige Phasen aufgeteilt, die aber verzahnPalssegLaufe) ab-
laufen. Wir unterscheiden dignalysephasand dieSynthesephas&ine Ubersichtiiber das Zusam-
menspiel der einzelnen Phasen gibt Abbildung 1.1.

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)

syntaktische Analyse: Erkennung des hierarchischen Programmaufbaus, Ableitungsbaum (imple-
mentierbar durch Kellerautomaten)

semantische Analyse:Kontextabl@ngigkeiten, statische Semantik, Typinformationen, Attributierung
des Ableitungsbaums

0.3.2 Synthese

Die Synthese erzeugt MS-Code aus dem attributierten Ableitungsbaungfitraidh in die folgenden
Schritte unterteilen:

Zwischencodeerzeugung:Ubersetzung in Zwischencodérfeine abstrakte Maschine (kann auch
fehlen, erfoht bei Vorhandensein die Portaliliy

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 derantend welches MS-unakiingig arbeitet und dem
MS-ablangigenBackend Das Frontend ist zushdig fir die Analyse und die Zwischencodeerzeu-
gung. Ggf. wird eine MS-unal@imgige Optimierung vorgenommen. Das Backend schlief3lich generiert
dann den MS-Code und nimmt MS-gbtgige Optimierungen vor.

Definition: One-Passy-Pass-Compiler: Anzahl derdufe durch das Quellprogramm
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Lexikalische Analyse

Ausgangspunkt: QuellprogramnP als Zeichenfolge, mit:

>p: ZeichensatzASCIl , Unicode)
acXy:. Zeichen, lexikalisches Atom
PecZ3: Quellprogramm

P besitzt aufgrund der Pragmatik von PS didkalische Struktur
* natiurliche Spracheiir Bezeichner/Sclikselvorter
* mathematische Formelspractig Zahlen, Formeln
» Leerzeichen, Zeilenwechsel, Eirtkungen (Tabulatoren), .
 Kommentare
Die Semantik vorP und damit diedJbersetzung ist syntaxorientiert: sie folgt dem hierarchischen Pro-

grammaufbau. Dabei ist der pragmatische Aspekt irrelevant.

1. Beobachtung: Syntaktische AtomeSymbol&werden dargestellt als Folgen lexikalischer Atome,
sogenanntecexemeDie erste Aufgabe der lexikalischen Analyse ist damit die Zerlegung des Quell-
programmdP in eine Folge von Lexemen.

2. Beobachtung: Fir die syntaktische Analyse ist der Unterschied von Lexemen oft irrelevant (z.B.
Bezeichner). Lexeme werden daheiSgmbolklassemusammengefalit. Diese Symbolklassen werden
dann alsTokendargestellit.

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

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

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

Definition: Lexikalische Analyse: Zerlegung eines Quellprogramms in eine Folge von Lexemen und
deren Transformation in eine Folge von Symbole.
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Definition: ScannerDer Scanner ist ein Programiiarfdie lexikalische Analyse (siehe 1.2).
Wichtigste Symbolklassen:

» Bezeichner

» Zahworter

» Schlsselvarter

* Einfache Symboleein Sonderzeichett-, —, , (,.,;,...), bilden jeweils eine Symbolklasse

» Zusammengesetzte Symbélage von zwei oder mehr Symbolzeiches, xx, <=,...), bilden
ebenfalls eine Symbolklasse

* Leerzeichen_,_....,...
« Spezielle Symbal&ommentare, Pragmas von Compileroptions

Definition: Token id,constdivsymsemsyirieer
Definition: Attribute Zeiger in Symboltabelle, Bardarstellung einer Zahl

Feststellung: Symbolklassen sind regale Mengen— Beschreibung durch redire Ausdicke; Er-
kennung durch endliche Automaten. Automatische Scannergenerierunigxz.@INIX).

1.1 Scanner-Konstruktion

Definition: regulre Ausdicke: Rir ein Alphabet ist die MengeRA(Z) der reguairenZ-Ausdiicke
definiert durch:

« A€RAZ),Z CRAS)

* a,BERAZ) ~ (aVP),(a-B),(a%) € RAZ)
Ihre Semantik:

« [1:RAE) = p(z")

« [A] =0

* [a] :={a}

* [avp] :=[a] VIR

* [a-B] :==[a] -[F]

* [a"]:=[a]" = Unola]”

« [N]:=[A]F =0

n

———
o L =L = {wiwp. wplwi e L =T L-Lo... L
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o LN LM=LMM 0 M= M0 (g}
» Spracherweiterung VORA(Z) zur einfacheren Beschreibung von Symbolklassen

a. Vereinfachende Bezeichnungen:

» Prazedensregeln zur Vermeidung von Klammerp: - > V (x bindet sérker als)

— -undV sind linksassoziativ

— - wird weggelassen,stattV

— Beispiel:: (aVv ((b*)-c)), einfacheralb*c
e Abklrzungen:

— ot :=aa* (,einmal oder mehrmals*)
— a? = a|A* (,einmal oder keinmal)
— [abd :=alblc

- [a—Z :=alblc|...|z

b. Reguare Definitionen: Schrittweise Beschreibung von Symbolklassen duréltziiake frei-
Ql:al mltg]_,,gngz

gewahlte Bezeichner.:
id,=0a, undaj €e RAZU{idy,...,id;_;}

1.1.1 Das einfache Matching-Problem

Entscheideiir o € RAZ) undw € * obw € [a] oderw ¢ [a]. Hilfsmittel hierzu sind endliche
Automaten

A=<Q,Z,5,q0,F > NFA(Z)
mitd: Q x (ZU{e}) — p(Q) (Epsilon-Transitionen sind zugelassen)
FurT C Qist diee-Hulle &(T) definiert durch
e T Ceg(T)
* qeg(T) ~d(q,e) Ce(T)
DFA-Methode
@) 2 P
o € RAZ) — A(a) € NFA(Z) — 4(a)" € DFA(Z)

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

Trotz aufwendiger Konstruktion, entschei@)” in |w| 4 1 Schritten obw € [a] oder nicht.
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NFA-Methode

Die NFA-Methode verbessert den Platzbedarf dtigih dafir jedoch einedngere Laufzeit. Der Auto-
mat wird in Bezug auf die zu fifende Eingabw konstruiert, durch Verzicht auf volle Potenzmengen-
Konstruktion. Da die Eingabe € ~* bekannt, reicht die Potenzmengen-Konstruktionden, Lauf
vonw durchl(a)".

Der Algorithmus ist in Abbildung 1.4 gegeben.

Die Komplexitat des Algorithmus ist wie folgt gegeben:

Platz: O(Ja|+ |w|)
Zeit: O(|a] - |w])

1.1.2 Das erweiterte Matching-Problem

Definition: Seienay,...,0n € RAZ) undw € Z*. Seifernetd := {Ty,..., Ta} ein Alphabet von Token.
Wennw = wiw;,...wx undw; € [aj] fir j = 1...k, dann hei3{ws, ..., w) eineZerlegung vorw
bediglich ay,...,an undv =T, ... T, eine Analyse vorw beiiglich ai,...,a,. v rep@asentiert die
lexikalische Struktur vomv bediglichay, ..., dap.

Aufgabe: Analyse bestimmen bzw. Fehler melden.

Weder die Analyse noch die Zerlegung sind eindeutig bestimmt.

Konventionen fur Eindeutigkeit

1. Prinzip desdngsten Matchrnfaximal munchfir die Eindeutigkeit der Zerlegung.

Definition: Eine Zerlegungws, ..., wy) vonw beZiglichay,...,a, heiRtim-Zerlegung(,lon-
gest match"), wennifr allej = 1...kundx,y € Z* undp,q € {1,...,n} gilt:

W= WiWo...WjXy,wj € [ap],wjx € [ag] ~x=¢
Folgerung: Furw,as,...,qa, gibt es lochstens eine Im-Zerlegung.

2. Prinzip des ersten Matchrfdie Eindeutigkeit der Analyse.

Trotz der Eindeutigkeit der Im-Zerlegung sind mehrere Analységlioh, weil[ap] N[ag] # 0
maglich.

Konvention:der erste Match in ddfolgeasy, ..., dan zahit.

Definition: Sei (wy,...,w) eine Im-Zerlegung und = T, ... T, eine (zugebrige) Analyse
von w beziglich aj ...ax. Dann heil3 eineflm-Analyse(, first longest match®), fallsifr alle
j=1,...,kundi=1,... ngilt:

wj € [ai] ~ij <i
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Folgerung: FUrw,a4,...,0n gibt es lochstens eine fim-Zerlegung. Sie existiert genau dann,
wenn die Im-Zerlegung existiert.

Berechnung der flm-Analyse

Voraussetzung: dj,...,0n € RAX), 0.B.d.Aeg[ai] #0,furi=1,...,n
we 2"
A={Ty,...,Ta}

1. Konstruierefiri=1,...,n: A =< Q;,Z, 6i,qg),F. > DFA(Z), so dalfa;i] =L(2)

2. Bilde aus diesen den Produktautomaler< Q,Z,d,qo, F >€ DFA(Z), mit

Q = Qix...xQn

w = (a4
6((q(1)’7q(n))7a) = (61(q(1)7a)776n(q(n)7a))
qV,....dMeF 1 Zie{l.. ..nqVeF

Dann gilt: L(A) = UiL; [ai]
ZerlegeF wegen der Eigenschaftirst match* inF = u{‘le(” durch die Forderung

@¥,...,qd") e FV: ~AqV e Rundg?) ¢ Fvi<j<i
Dann gilt:

i1
d(go,w) € F Awe [ai]undw ¢ | [a]]
=1

Definition: g € Q heilRtproduktiv: ~3ve Z*: 8(q,v) € F

3. Erweiteredl =< Q,%,0,qo, F > zu demBacktrack-DFAB mit Ausgabe.

Idee: Einweg-Leseband mit zweidpfen:

» Backtrack Kopfbo zur Markierung eines Matches
« Lookahead-Kopf zur Bestimmung desahgsten Matches

Konfigurationsmenge vofs: ({N}UA) x Z*QX* x A*{e, lexerr}
—_——— N N——
Anfangskonfigurationdirw € Z*: (N, gow, €)

Transitioneng := 6(q,a)



1.2 Praktische Aspekte der Scanner-Konstruktion

(&) normal mode (Match suchen):

(N,g'w,W) falls d € P\F
(N,gawW) = (T, g w, W) falls ¢ € FU)
Ausgabe\W -lexerr falls o ¢ P

(b) backtrack mode #ingsten Match suchen):

(T,vaqw,W) falls d € P\F
(T,vgawW) ¢ (Ti,gqw,W) falls o € F(
(N,qovawWT) falls d ¢P
(c) Eingabeende

(N,q,W) F AusgabeW-lexerr falls qeP\F

(T,q,W) F AusgabeW. T falls qeF

(T,vagW) F (N,qovaWT) falls qeP\F
Dann gilt furw € >*:

(N,gqow,e) F WeA* ~ Wistflm— Analysevorw

*

(N,gow,e) F W-lexerr ~ esgibtkeineflm- Analyse vorw

Der Zeitaufwand beéigt im worst-cas®©(|w|?).
Beispiel:a; = abc a, = (abg* w= (ab™d erfordertO(n?) Schritte.

Praktische Aspekte der Scanner-Konstruktion

Spracherweiterung VoRA(Z): Abkirzungen, reg@re Definition.

Scannereffizienz wichtig: dufiger Aufruf des Scanners bei der syntaktischen Analyse durch
~nexttoken®.

— Programmierung des Scanners in Assembler
— Erzeugung durch Scannergenerator (z.B. lex)

Prinzip des &ngsten Match. Allgemein: beliebig langer Lookahead (Backtrack erforderlich).
Lookahead von 1 Zeichen in Pascal, allerdings kann diese Badalmg die lexikalische Ana-
lyse veandern.

Besondere Rolle vopblanks® (Whitespace): Trennung von eigentlichen Lexemen, um mit 1-
lookahead auszukommen.

Attributberechnung:

erneutes Lesen des Eingabestrings
Dezimalzahk~ Binarzahl (Lexinstall  _num)
Bezeichner: Gleichheit fifen, Symboltabelle (Lexnstall  _id )

Schiisselvdrter (alternativ) zuachst als Bezeichner behandeln, Symboltabelle mitiSsklvdrtern
initialisieren. Die Attributberechnungnétall  _id ) liefert dann den Schikselwerttoken
(z.B. (if,) statt (id,— SymTab)
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1.3 Automatische Scannergenerierung miflex (lex )

Linux: > man flex , Unix-Tool

lex cc
scan.| — lexyyc — a.out
N—— — N——
Lex—Spezifikation ScannerinC Ausfuhrbarer Scanner

Programnt-2% Symbolfolge

1.3.1 Aufbau einer Lex-Spezifikation

Definitionen

%%

Regeln

%%

C Hilfsprozeduren

Definitionen (optional)
1. Direkter C-Codé¥...C-Code ..% {

2. Substitutionen (regate Definition)

3. Startzusinde

Regeln

muster {aktion }

muster von der Form regexp|/regexp]
aktion : C-Code zur Berechnung von jToken, Attr¢,

Finden der passenden Regel:
* longest match

« first match

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

Tokenwerden als ganze Zahlen kodiefttribute werdentuiber die globale Variablgylval — weiter-
geleitet. Am Fileende wird die benutzerdefinierte Prozeahtiryywrap (void) “ aufgerufen. Beim
Ruckgabewert 1 liefedex eine, 0" um zu charakterisieren, dal3 kein Token mehr folgt. Ist deskR
gabewert 0, so scanlek weiter.

1.3.2 Verwandte Probleme

Teilwortsuche in Texten, Dokumenten, Dateien

Beispiel: (Unix) grep : Get RegularExpressiorPrint

Syntax:grep expr files

Ausgabe: Zeilen der Dateien, in denen ein Match exym vorkommt.
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Quellprogramm

lexikal. Analyse

syntakt. Analyse

semant. Analyse

Symbol- Fehler-
tabelle behandlung

Zwischencodeerzeugung

Codeoptimierung

Codeerzeugung

Zielprogramm

CB 1-1

Abbildung 1.1: Struktur eines Compilers
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Abbildung 1.3: Symbolklassen in Pascal, Teil |
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Abbildung 1.4: NFA-Methode
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1.3 Automatische Scannergenerierung mit flex  (lex )

Beispiel: Pascal / Teil 2: DFA’s (partiell)

~0—0
—~0—0
E digit

digit m oit g m git
num —Q) ® O—0) O

digit digit digit
blank
blanks —>Q—®
blank

Abbildung 1.5: Pascal, Teil Il

CB 1-5
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Regulire Ausdriicke in lex

Syntax Semantik

normale Zeichen | das Zeichen

\n,\t, \123, etc. | wiein C

alle Zeichen auBer \n

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

A\, NG\ ete. \, ., [, etc.

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

~

als 1.Zeichen eines RA: Zeilenanfang; ver-

braucht kein Zeichen

$ als 1.Zeichen eines RA: Zeilenende
{St 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,mj} N bis mmal RA r (,moptional)

(r) r

riro Konkatenation

rylro Alternative

Prizedenzregeln wie iiblich
CB 1-6

Abbildung 1.6: regudre Ausdiicke inlex
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Abbildung 1.7: Scannergenerierung itk
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Syntaktische Analyse

Aufgabe: Zerlegung der Symbolfolge, die der Scanner ausgibt, in syntaktische Einheiten, bzw. Be-
handlung syntaktischer Fehler.

Syntaktische EinheiteWariablen, Ausdiicke, Anweisungen, ...

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

Parser. Programm iir die syntaktische Analyse

Schnittstellensiehe Abbildung 2.4

Beschreibung der syntaktischen Struktur durch korextfreie Grammatikerkennung und Analyse
durchKellerautomatemit Ausgabe.

Problem: deterministische Simulation.

Allgemeiner Fall: beliebigeCFG (kontextfreie Grammatik): Tabularverfahren von Cocke, Yonnger,
Kasami (CYK) mitO(n?) Platz- undO(n®) Zeitbedarf.

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

a. Top-Down-AnalyseKonstruktion des Ableitungsbaums, von der Wurzel zu dexitBin hin, in
Form einelLinksanalyse

b. Bottom-Up-Analyseumgekehrt, gespiegelRechtsanalyse

2.1 Kontextfreie Grammatiken

G=<N,Z,P, S>c CFG(%)

A,B,C,...¢ N Nichtterminalsymbole
a,b,c,...€¢~  Terminalsymbole
Bezeichnungskonventionenu,v,w,... € Z*  Terminalworter
a,B,Y,...€x* Satzformeny :=NUZ)
A—aeP Produktion / Regel

23
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Definition: Die Ableitungsrelation=-C (x*)? ist definiert durch

a=pB :~ a=07A0,A—YyeP
B=oyyay

Gilt auBerdema; € >*, bzw.a, € X, so

0(1:I> B bzw. 0(2:r> B

Sprechweise: Ableitungsschritti: Links-, a2: Rechtsableitungsschritt
Erzeugte Spraché(G) := {we Z*|S= w}

Offensichtlich giltL(G) = {w ¢ Z*\S:F w} undL(G) = {we Z*[S:} w}

Beispiel:G: S— aShe
S= aSbh=- aaSbb=- aasbb= aabb

Abbildung 2.1: Der Ableitungsbaum, der die syntaktische Struktura¢bfbeziglich G repiasentiert
Definition: G heil3teindeutig wenn esiir jedesw € L(G) genau einen Ableitungsbaum gibt.

Folgerung: Gist eindeutig, wenn edif jedesw € L(G) genau eine Linksableitung (bzw. Rechtsablei-
tung) gibt. In der Regel gibt es zu einem Ableitungsbaum mehrere Ableitungen, aber nur genau eine
Links- bzw. Rechtsableitung.

Definition: G ist mehrdeutigwennG nicht eindeutig ist.

2.1.1 |-Analyse,r-Analyse
Darstellung von I/r-Ableitungen durch Nummernfolgen

-
Pl=p,[pl:={12...,p},N:[p == P

WA :I'> wyo bzw. orAw::> aywfallsM(i) =A—vy
Furz=iy...ix € [p|* soll fur passenday; ...k 1 gelten:

G%BZﬂG%Gl%GZ...%Gk:B
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unda :T> (»leerer’ I-Ableitungsschritt)

Definition: z heil3tl-Analysevona : mS?Z a.

zheildtr-Analysevona : mS:} a.
Bezeichnungskonventione [p],z € [p]*

Beispiel:siehe Abbildung 2.5

2.1.2 Syntaxanalyse

Gegeben ist eine Grammatike CFG(X),w € 2*. Dafur: Berechnung einer |- bzw. r-Analyse, falls
w € L(G), andernfalls Bestimmung der syntaktischen Fehler.

Generalvoraussetzun@ € CFGist reduziert dh. fur jedesA € N gibt esa,3 € x* undw € ¥*, so
daRS= aAB = w

2.2 Top-Down Analyse mitLL(k)-Grammatiken

Definition: Der TD-Analyseautomaton G € CFG, (NTA(G)) ist gekennzeichnet durch:
Eingabealphabet: > (Zustandsalphabet eétft)
Kelleralphabet: X Ausgabealphabelp]
Konfigurationsmenge: Z* x x* x [p|*  (Kellerspitze links)

sowie Transitionen wie folgt:

* Ableitungsschritte(w, Aa, z) - (w,Ba, zi) falls (i) = A—
* Vergleichsschrittefaw aa, z) - (w,a,2) furae X
Die Anfangskonfigurationifr einw € Z* wie folgt: (w,S €).

Beachte:Nichtdeterminismus wegen Mehrdeutigket-C B|y)

Satz: DerNTA(G) berechnet I-Analysen, diw, S ) - (g, €,2) ~ zist I-Analyse vorw.

wl [ [ ][] LT[

Eingabeband — Ausgabeband

—= a

Keller
Abbildung 2.2: Analyseautomat

Beispiel:siehe Abbildung 2.2 und Aughrung in Abbildung 2.6.
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Beweis:;,~"* Automat arbeitet korrekt:
() (way)k(Eey)nasw
Beweis von(x) durch Induktioniiberk := |Z|

Induktionsanfand = 0: (w,a,y) - (€,&,Yy): nur Vergleichsschritte, alss = a, es gilt(x) mitw :|£> W.

Induktionsschritk ~» k+1:z=iz,a =uAB,w=uy (i) = A=y

(w,a,y) = (uquAB,y) - (vABY) - (v, yB,Yi) I (g,€,yiZ)
Nach Induktionsvoraussetzungs :T> v, und damit folgt(x) wegen:a = uAB :I'> uyB :T> uv=w
iz
a=w
Beweis:, " ahnlich.

O

Ziel: Nichtdeterminismus des TD-Analyseautomaten &durchk-look-aheadauf der Eingabe be-
seitigenk € N.

Definition: (first-Mengen). SeG € CFG,a € x* undk € N. Dann definieren wifirst (o) C Z* durch
first(a) ;= {ve Z*Bwe =" :a = vw |v| = K} U{ve Z*|a = v, |v| < k}

Folgerung:

\Y

Abbildung 2.3:|v| = k ~ v € first (A)

i. first (a) # 0, weil G reduziert.
ii. €efirst(a) ~k=0odera= ¢
iii. o = B first(B) C first (o)
iv. vefirst(a) nIxe I a :T> X, {v} = first (x)
LL(K): Lesen der Eingabe vdinks nach rechts mk-Lookahead. Berechnung eineinksanalyse.

Definition: (LL(k)-Grammatik). SeG € CFGundk € N. G € LL(k): Fur alle Linksableitungen der
Form
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mit first, (x) = first (y), gilt: p=Y.

Bemerkung:
« Linksableitungsschrittifr wAa ist durch die @chsterk aufw folgenden Symbole bestimmt.

 Der TD-Analyseautomailf eineLL(k)-Grammatik kann deterministisch nkitook-ahead auf
Eingabe simuliert werden.

Problem: Bestimmung de&-Regel auk-look-ahead.

Lemma: G € LL(K)~ Fur alle Linksableitungen der Form

|

. /" WBa

S:I> WA mitB #£y
I\ wya

gilt first (Bar) Nfirst (ya) = 0.

Beweis:, " (Definition — Lemma)

Angenommen # y, aberv e first (Ba) Nfirst (ya). Dann muflBa :T> x und ya :’I‘> y mit {v} =
first (x) = first(y).

Daraus folgt ein Widerspruch, wdil (k)-Definition dann =y erzwingt.

»1" (Lemma— Definition)

Angenommen, Lemma-Eigenschaft gilt, aber die Definitions-Eigenschaft ift #hit verletzt. Dann
muRfirst(Bor) N firsty (yar) = 0.

Dies widerspricht der Voraussetzung, wiest, (x) C first, (Ba) und entsprecherfist, (y) C first (ya).

O

Folgerung: Bestimmung deA-Regel durch die look-ahead-Mengfrst, (Ba), first (yo) fur Regel-
paarA — Bly.

Problem: Ablkangigkeit der look-ahead-Menge vom Rechtskontext
Ziel: Bestimmung der look-ahead-Menge aus Regel allein.
Idee:Mogliche Rechtskontexte vereinigen.

Definition: (follow-Menge). SieG € CFG A € N undk € N. Dann definieren wifollow, (A) C Z*
durchfollow, (A) := {v e Z*[S:F wAQ, v € first (o)}
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Der Fallk = 1: Abktirzungfi := first; undfo := follow;,.

Satz: Fur G € CFG(reduziert!) gilt:
G € LL(1)~ Fur alle Regelpaar& — By mit 3 # y folgt fi(Bfo(A)) Nfi(yfo(A)) = 0.

Definition: la(A— B):=fi(Bfo(A)) C ¢ := 2 U{e} heilt Look-ahead-Menge vax— [ (la-Menge).
Beachte:

* ecla(A— B)~B = eunde e fo(A)

* acla(A— B)~acfi(B) oder(p = e undac fo(A))
e fi(a) CZe:=ZU{e}

- fo(A) C %,

* Bfo(A) C X

o furl Cx*istfi(l) := Ugerfi(a)

Beweis:(des Satzes)

a. ,|' (Lemma— Satz): Angenommen, es gilt— By mit B #y, abercc € fi(Bfo(A)) Nfi(yfo(A))

Falll: c=¢
Es folgt:B = &,y = ¢ unde € fo(A). Dies ergibt folgenden Widerspruch zum Lemma:

Slé WAQ

I/ wpa
mit #y
I\ wya
aber:e e fi(Ba) Nfi(ya).

Fall2: c=acZX
Es folgt:

(1) a€fi(B)nfi(y)
(2) aefi(B),y= e undac fo(A)
(3) aefi(y),B= eundac fo(A)
(4) B=,y= cundac fo(A)
In jedem Fall existiert eine Ableitung
/' wa
S:’I‘> wAQ aber a < fi(Ba) Nfi(ya)
I\ wya

also ein Widerspruch zuL (1), dap #vy
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b. .1’ (Satz— Lemma):

SeiS:T> wAQ mitp #y

wyat

Nach, Satz* gilt:fi(Bfi(A)) Nfi(yfo(A)) = 0. Dafi(Ba) C fi(Bfo(A)), muR auctii(Ba) Nfi(yo) =
0

|
/" wha
h

O

BemerkungFur k = 1 kann der lokale Rechtskontest durchfo(A) verallgemeinert werden. Die
la-Mengenla(A — B) bestimmen einen deterministischen TD-Analyseautomaten.

2.2.1 Berechnung der la-Mengen
1. fi(X) furX e x

« X=aeXnfi(X)={X}

* X —aa ~aefi(X)

e X—enecfi(X)

e X—=A1...AYo,k>0Y ex,ecfi(A)N...Nnfi(A),aefi(Y) ~aefi(X)
e X = AL AGKk>Leefi(A)N...Nfi(A) ~eefi(X)

2. filXg... Xn) furX; e x,neN

c ecfi(X)Nfi(X2)N...Nfi(X—1),aecfi(X) ~aefi(Xy...Xn)
s ecfiXy)NfiX)N...Nfi(Xy) ~eefi(Xy... %)

- fi(e) = {e}
3. fo(A)
« ecfo(9

+ A—aBB,acfi(B) ~acfo(B)
* A—aB,xefo(A) ~xefi(B)
* A—aBB,e fi(B),x € fo(A) ~ x € fo(B)

Beispiel:
Gy: E—-TE (1)
E'—+TEle (2,3)
T—-FT (4)
T —*FT'le  (5,6)
F— (E)la (7,8)
E|E |T|T|F
fi O+ ] O]
ajlelale]|a
E| &€ |+ |+ | %
fol )| ) |g| €|+
)| )| €
)




30 2.2 Top-Down Analyse mit LL(K)-Grammatiken

1| (a
2| +
3| ¢g)
4| (a
5 *
6| +¢)
7] (
8| a

Der Schnitt der Alternativen muf3 leer sein! Die Alternativen sind hier die RegeB) 5+ 6 und7+8.
Folgerung: Gjg istLL(1).
LL(1)-Test: la-Mengen berechnen und Alternativen auf Disjunkthéitgor.

Beachte(neue Piifungsfrage)G € CFG, G reduziert. Regel it : A— aB.
Frage: Zusammenhang zwiscHeA) undfo(B).
Antwort: fo(A) C fo(B), aber im allgemeinen nicliv(B) C fo(A)

2.2.2 Der deterministische TD-AnalyseautomaDTA(G) fur G € LL(1)

Idee: Die Zugeldrigkeit des Eingabesymbols zu eidarMenge steuert die Regelauswall-look-
ahead" auf dem Eingabeband.
Modifikation des Ableitungsschritts:

* (awAa,z) + (aw Ba, zi) fallsM; = A — B unda € la(M;)

* (8,Aa,2) - (g,Ba,zi) fallsM; = A— B unde € la(M;)
Folgerung: Deterministische Arbeitsweise.
Beachte Das Eingabesymbol wird bei Ableitungsschritten nichtigeht.
Darstellung de®TA(G) durch dieAnalysetabelle vo® (action-Funktionvon G).

act: 3 x (NUZ) — {a]A— a € G} x [p] U {pop accepterror}

actist definiert durch

acx,A) = (a,i)fallsMj=A— aundxe la(;)
aca,a) = pop

acte,e) = accept

act(x, X) errorsonst

Die Analysetabelleifr unsere Grammati®,g ist in Abbildung 2.7 gegeben.
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2.3 Parserkonstruktion nach TD-Methode
G € CFGreduziert gegeben.
Berechnung dda-Mengen {i- undfo-Mengen)

Analysetabelle: Eindeutigkeit pfen
tabellengesteuerter Parser

Problem: mehrdeutige Analysetabel@ ¢ LL(1)).

2.3.1 Transformationen nachLL(1)

2 Methoden unG in aquivalentd_L(1)-Grammatik zu transformieren (nicht immebuglich):

1. Beseitigung von Linksrekursionen

2. Links-Faktorisieren

Verwendung in Parser-erzeugenden Systemen.

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

Beseitigung von Linksrekursionen
Definition: G € CEG linksrekursiv.~3JA € N,a € X* : A= Aq.

Folgerung: G linksrekursiva Vke N G ¢ LL(k).

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

Es ist also nicht raglich Ableitungen der Forrﬁ:} WAB :T> wAapB :’I‘> wv zu bilden.
Beispiel:
GAE  E— E+T’T (1,2)
T—-TxFIF (3,4
F— (E)la (5,6)
Gae ist linksrekursiv, alsoGag & LL(k).

Probe:LL(1)-Test

fi(E) =fi(T) =fi(F) = {(.a} ~la(M) = {(,a},i=1...6
Das besitigt, dalfGag keineLL(1)-Grammatik ist.

Spezialfall:direkte Linksrekursiomnd ihre Beseitigung

A— AGIB(B £ A #g)
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wird ersetzt durch
A— BA A —aAle

Folgerung: L(G) unve@ndert, jedoch neue syntaktische Struktur (kein Problem bei assoziativen Ope-
ratoren+, x,...).
Beispiel: Beseitigung direkter Linksrekursionen@ne ergibtGj.

Allgemeiner Fall:indirekte Linksrekursion

A — Audyq...
Al — A2C(2|...

An — AB...
Beseitigung durch Transformation in GNF (Greibach Normalform); Regeln der Form

A—aB;...B, S—¢

BeachteBeseitigung von Linksrekursion ergibt nicht notwendig eine LL(1)-Grammatik. Der Grund
hierfur ist, daf? jede Grammatie € CFG in GNF aquivalent transformierbar ist, aber nicht jede
kontextfreie Sprache ist durch eine LL(1)-Grammatik erzeugbar.

Es gilt:

Z(LL(K) € Z(LL(k+1)),keN
.#(DPDA)

#(PDA) =CFL

N AN AN

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

DTA(G) mit Eingabe vorw € Z*:
* |w| Vergleichsschritte plus einepaccept‘-Schritt.

« maximal [N| aufeinanderfolgende Ableitungsschritte (Begung: viirde ein Nichtterminal-
symbol doppelt auftauchen, ohne das ein Vergleichsschritt durighgefurde, so iirde eine
links-Rekursion vorliegen).

G nicht linksrekursiv. Dann ex: € N mit A= a und la| > 1~ 1<c|a|
= TD-Analyse in Linearzeit

~ maxN]| - (|w| + 1) Transitionen.
maximale Kelletinge:max{|a||A — a in P}-|N|- (jw|+1).

Also: linearer Platz und Zeitbedarf.
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Links-Faktorisieren

Beispiel:
statement — if condition then statement else statement fi
statement — if condition then statement fi

Keine Regelentscheidung mit besahkten look-ahead aglich.
Idee: Verschieben der Entscheidung bis Alternativen erkennbar.

Links-FaktorisierenA — of|ay ersetzen durcA — oA’ undA’ — BJy.

Beispiel:
statement — if condition then statement S’
S — else statement fi _ | fi

2.4 Top-Down Analyse mit rekursiven Prozeduren

Idee: keine explizite Kellerbenutzung wie bei®T A(G), sondern implizite Verwendung des Lauf-
zeitkellers durch Einsatz rekursiver Prozeduren.

Spezialfall:G € LL(1) (Beispiel:Gj).

2.4.1 Analyseverfahren durch rekursiven Abstieg (ohne la-Mengen)

Methode (Recursive descent parserA:e N — A() parameterlose Prozedur, zur Simulation eines
Ableitungsschritts.

Annahme: Alternativen durch Eingabesymbol unterscheidbar.

EingabesymVariable fir das Eingabesymbatextsynzum Lesen desathsten Eingabesymbols.
Ausgabeprint(i) zur Ausgabe einer Regelnummer.

2.4.2 Zustzliche Verwendung der la-Mengen
Vorteil: bessere Kontrolle der Regelanwendungeimdire Fehlererkennung.

Weitere Moglichkeit: nicht-deterministische ProgrammierumRQLOG CFG als ,,Definite Clause
Grammar”).
2.5 Bottom-Up Analyse mitLR(k)-Grammatiken

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

Shift-Schritte: Verschieben von Eingabesymbolen auf dem Keller

Reduce-Schritte: Umkehrung von Ableitungsschritten.
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Dies wird Shift-Reduce-Verfahregenannt.

Definition: Der (nicht-deterministische) Bottom-Up-Analyseautomat @&a CFG (NBAG)):
Eingabealphabet: >
Kelleralphabet: X
Ausgabealphabet: (p]
Konfigurationsmenge: x* x ‘Z x [Pl
Keller Eingabe  aysgabe
Transitionen:
Shift-Schritt: (a,aw z) - (aa,w,z) furae
Reduce-Schritt: (Ba,w,z) F (BA,w,zi) furM; =A—a

Anfangskonfigurationifrw € Z*: (g,w,€).

Satz: DerNBA(G) berechnet gespiegelteAnalysen, d.h.iirw € * undz € [p]* gilt: zistr-Analyse

vonw A (,w,€) F (Sg, ).

Aufgabe: Gegebe6 € CFG. G ist nicht linksrekursiv. Dann existiecte N, so darA = Ba i <c.
Der vorgestellte bsungsvorschlag= |N| ist falsch (Gegenbeispieb— aBBBBBBc B — ¢).
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 durck-look-ahead auf Eingabe beseitigen LR(k)-Grammatiken (R:

Rechts-Analyse).

Generalvoraussetzun@:ist startsepariertd.h.SnurinS— A, mit A # S. Jedess € CFGlalt sich
durch Hinzufigen vonS — Sin eineaquivalente startseparierte Grammatik transformieren. Im fol-
gendenG mit SonderregeB — Smit der Nummer 0.

Folgerung: (S,€,2) ist eine Endkonfiguration. Also ergibt die Startsepariertheit ein deterministisches
Analyseende.

Beseitigung des restlichen Nicht-Determinismus durch:
Definition: (LR(k)-Grammatik): SeG € CFG, startsepariert m8 — S, k € N. Dann istG € LR(K) :
~ Fur alle Rechtsableitungen der Form

} GAW:r> opw
r
S mitfirst, (w)
N oAW = apv = first(v)
r



Kapitel 2. Syntaktische Analyse 35

gt a'=a,A=AW=\.

Folgerung: Der BU-Analyseautomat kann niitlook-ahead auf der Eingabe di@shste Transition
entscheiden.

2.5.2 LR(0)-Grammatiken

k = 0 ~ Entscheidung ohne look-ahead, allein durch den Kellerirt{alt
Abstraktion endlicher Information aw{3 welche fir die Entscheidung ausreicht.

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

SeiG € CFGmit S — SundS :’r‘> chw:r> aB1B2w. Dann heiRfA — B - B2] eineLR(0)-Auskunffur
afs.

Fury e x* bezeichnetR(0)(y) die Menge allet.R(0)-Auskiinfte firy, die sogenannteR(0)-Menge
vony (LR(0)-Information).

Folgerung:

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

iii. [A— B1-] € LR(0)(y) signalisiert Reduktionsiglichkeit. (afi,w,z) - (aA,w, zi) furM; = A —
B1 undy=ap;.

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

V. G € LR(0)~ Die LR(0)-Mengen vorG enthalten keine widerspchlichen Auskinfte.

Berechnung derLR(0)-Mengen einer Grammatik

Satz: Ge CFGmit S — S, G reduziert. Dann gilt:

1. LR(O)(¢) ist die kleinste Menge, welche

(@) [S — -S enthalt
(b) mit[A— -Bd] undB — B auch[B — -B] entalt

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

(@) [A— B1X-B2] enthalt, falls[A — B1- XB2] € LR(0)(a)

(b) und mit[A — y-Bd] undB — B in G auch[B — -f] enttalt

LR(0)(g).a =eundP1 =¢

[S —-§ € LR(0)(¢)

S— Ay~ [S—> -Ay] c LR(O)(S)
A—an [S— -a € LR(0)(¢)
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Die goto-Funktion

G : LR(0)-Grammatik~ LR(0)(y) liefert Shift/Reduce-Entscheidungrfden BU-Analyseautomaten
mit Kellerinschrifty.

* neues KelleralphabettR(0)(G) statty

BeachteLR(0)(yX) ist bereits durcth.R(0)(y) und X bestimmt.

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

gota(l,X) :=1"~3Jye x*;1 = LR(0)(y)undl’ = LR(0)(yX)
Berechnung der LR(0)-Mengen und goteFunktion durch Potenzmengenkonstruktion nicht-
deterministischer endlicher Automaten

SeiG € CFG, G startsepariert mi8 — S. Konstruktion einegl(G) € NFA¢
Zustandsmenge Q:={[A—B1-B2J|A— B1B2in G}
Eingabealphabet x:=NUZXZ
Anfangszustand Qo:=[S —-Y
(EndzustandsmengeF := Q ohne Bedeutung)
Transitionsfunktion &:Qx Xe — p(Q)
O([A— PB1-XPB2],X) > [A— B1X -]
O([A— B1-BB2,€) > [B— B, fallsB—BinG
Potenzmengenkonstruktion nach Thompson: Konstruktiom@ <Q,X, 8, do, 0 >< DFA. Erwei-
tere Transitionsfunktion:

3 p(Q) xX* = p(Q)

o(T,e) :=¢(T) (,e-Hulle vonT*)
5A(T,W§) = S(qug(tw) 3(g,a))
Q:={3({[S— S} o)jaex}
Go:=e({[S—-F})
&(T,X) :=9(T,X)

Dann gil: Q= LR(0)(G) 8= goto

Konstruktion des deterministischen BU-Analyseautomatendr G € LR(0)

Hilfsmittel: LR(0)(G) undgoto-Funktion.
Die actionFunktion vonG gibt die Shift/Reduce-Entscheidung an:

act: LR(0)(G) — {shift,red, error, accepi € [p|}

red fallsli=A— aund/A—a-] €l
shift  falls|A— a-XB] €l

accept falls[S — S] el

error fallsl =0

acfl) :=

Eindeutigkeit beiG € LR(0).
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Die Funktioneractundgotobilden dieLR(0)-Analysetabelle voi@ (Beispiel: Abbildung 2.17).
Diese Tabelle bestimmt derR(0)-Analyseautomaten.

Eingabealphabet: =

Kelleralphabet: T :=LR(0)(G)

Ausgabealphabet: A := [p] U {error} U {0}
Transistionen:

Shift-Schritt: (al ,aw,z) - (all’,w, 2), falls acf(I) = shift undgoto(l,a) = I'.

Reduce-Schritt: (Bezeichnunga, ... a8, — (n) :=w) (al,w,z) - (@', w,zi), fallsact1) =red, N; =
A— Xp...%n,al —(n) = al undgota(l,A) = 1.

Accept-Schritt:(lgl , €,2) F (g,€,20), fallsact(l ) = accept

Fehlererkennundal,w, z) - (g, €,z- error), sonst.

Anfangskonfigurationifr w € Z*: (lg,w,€) mit lg = LR(0)(€).

Folgerung: WennLR(0)(G) konfliktfrei, alsoacteindeutig ist, so arbeitet deR(0)-Analyseautomat
deterministisch, und es giltif ein Eingabeworiv € >* undz e [p]*:

e (lo,w,) - (g,¢,2) A~ Z r-Analyse vorw
e (lo,w,€) - (g,€,z-erron AW ¢& L(G)
Beispiel:w = aac(GrammatikG aus Abbildung 2.15):

(0,aace)
(04,ac,€)
(044,c.¢)
(0446¢,¢)
(0448¢,6)
(048 €,65)
(03,¢,655)
(01,¢,6552
(g,€, 65£ZQ

2.5.3 SLR1)-Analyse
In der Praxis treten widerspehlicheLR(0)-Mengen aufG ¢ LR(0).
Beispiel: Shift/Reduce-Konflikte irGag (siehe Abbildung 2.20:, 12, 19).

Beseitigung der Konflikte durchachstes Eingabesymbol. Beobachtung:
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1. [A— B1-aB2] € LR(0)(af1) ~ S:’} aAw = aB1afw
Also: Shift nur bei Eingabe voa.

2. [A— B-] € LR(0)(aB) ~ S:} aAaw=> aaw~ a € fo(A)
Also: Reduktion mitA — B nur, fallsa € fo(A).

Fir obiges Beispiel:
l1:  shift bei Eingabe von+-
acceptbei Eingabe vor$
I,:  shift bei Eingabe vorx
red, bei Eingabe vont, ), $
lg:  shift bei Eingabe vorx
red, bei Eingabe vont, ), $
So sind die Konflikte beseitigt. Weiterer Vorteiliifrere Fehlererkennung.

Die SLR1)-action Funktion
act: LR(0)(G) x (XU {$}) — {shift red,accepterrofl <i <r} sei definiert durch:

shift  falls|A—a-AB| €|

red fallsMi=A—a,[A—a-] el,acfo(A)
accept falls[S — S] elunda=$

error  sonst

act(l,a) =

Definition: G ist eineSLR1)-Grammatik~act(l,a) stets eindeutig.

Die actionundgoto Funktionen bilden diSLR 1)-Analysetabelle voi® (siehe Abbildung 2.21).

Jedoch sind Konflikte iiglich. Eine bessere Konfliktbeseitigung ergibt sich durch Verwendung des

Look-ahead Symbols in der Auskunft:
[A— B1-B2,a] — LR(1),LALR(1)

2.5.4 LR(1)-Analyse

Nicht immer sind Konfliktelber follow-Mengendsbar (siehe Abbildung 2.22).
Aber nicht jedes Element vdio(R) in beliebiger Rechtsableitung hintBrmoglich ~ Verfeinerung
derLR(0)-Auskiinfte durch mitéihren der miglichen look-ahead Symbole.

Definition: LR(1)-Auskiinfte und Mengeiir G € CFG

1. WennS:’} aAaw=> apBzaw, so[A— By -Bz,a] € LR(1)(aBy)

2. WennS:} aA = aB1B2, SO[A— By - B2, ] € LR(1)(afy)

LR(1)(G) := {LR()(V)lye X"}
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Berechnung derLR(1)-Mengen
Modifikation der Berechnung vaoR(0)(G) unter Beiicksichtigung des Rechtskontextes.

* LR(1)(e) : [S — -S ¥ € LR(1)(¢)
Wenn[A — -Bd,x] € LR(1)(¢),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 Gundy € fi(dx), so[B— -B,y] € LR(1)(aX)

Die LR(1)-action Funktion von G
act: LR(1)(G) x (ZU{$}) — {shift, red,accepterroil <i <r} ist definiert durch:

red fallsf =A— aund/A—a-,x €l
accept fallsx=$undS — S,$| ¢

shift ~ fallsx # $und/A — a1 -xaz,y] €|
error  sonst

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

act(l,x) =

2.5.5 LALR(1)-Analyse
Beseitigung von Entscheidungskonflikten nddR(1)-Methode zu aufwendig (die Tabellen werden

zu grof3).
Im Beispiel |[LR(0)(Gz)| =11 |LR(1)(Gp)|=15
ALGOL 60 ~ 107 ~ 10°

m. Beobachtung: 0gliche Informationsredundanz HeR(1)(G,).
Definition: 14,15 € LR( 1)(G) heHSenLR( )- aquwalentll ~ |, falls dieLR(0)-Anteile vonl; undl;

gleich sind.

(1)

Beispiel:1, L

o i1 15
Folgerung: |LR(1)(G)/ v | = [LR(0)(G)|

Oft konnenLR(0)-aquivalenteL R(1)-Informationenvereinigtwerden, ohne daf3 die Konflikisbar-
keit verloren geht.

Definition:
* | € LR(1)(G) bestimmt eind ALR (1)-Menge.
LI e LR()(G )\|’~|}

* LALR(1)(G): Menge delLALR(1)-Mengen vorG.

Es gilt:|LALR (1)(G)| =|LR(0)(G)|; aber: im Unterschied zZLR (0)-Informationen enthaltebALR (1)-
Mengen look-ahead-Symbole zud$ung von Konflikten.
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Die LALR(1)-action Funktion von G

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

Beispiel: Die LALR(1)-Menge vonG;
LALR (1)(Gp) == {171 <i< 9}

|(1/0) = II<1) furl == O; 172737679

170 = 1Puily
10 =1 Dy )
10— By Y
1510 =1 Dy Y

Die LR(1)-goto Funktionubertiagt sich aufLALR (1)(G), weil fur LR(1)-Mengenl; und I, gilt:
I1 " l2 ~ goto(ly, X) ’ gotq(l2, X). Der Grund dair ist folgender: defLR(0)-Kern* vonLR(1)(aX)

ist durch den,LR(0)-Kern* vonLR(1)(a) vollstandig bestimmt.

2.6 Bottom-Up Analyse mehrdeutiger Grammatiken

Es qilt fur G € CFG G mehrdeutign™ G € LR = U,y LR(K).

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

Auflésung der Mehrdeutigkeit durch Regelm Prazendenz und Assoziatigitvon Op-Symbolen (all-
gemeiner: von syntaktischen Konstrukten).

Beispiel: (Abbildung 2.29)G}k : E — E+E|E < E|(E)|a:

Prazendenz: «vor+ ina+axa

Assoziativiait:  links ina+a+a
Die Konflikte in |1 sind SLR1)-l6sbar, jedoch sind aufgrund der Mehrdeutigkeit die Konflikté;in
undlg nicht aufbsbar.

Beispiel:
lo a-t+axa
lol3 +axa
lol1 +axa
|0|1|4 axa
lol1lals *a
lol1lal7 *a Reduktionskonflikta > +

act(lz,x) = shift
actlz,x) =red, (falls+ > x)
Beispiel: Mehrdeutigkeit bei Verzweigungendangling else®)



Kapitel 2. Syntaktische Analyse 41

S—iSeSiSja (1,2,3)

siehe auch Abbildung 2.31: (f, e: else). IMLR(0)-Graph kommt es bei zum Konflikt: e € fo(S) ~
nicht LR-lésbar.

if bthenif bthenaelsea

Es existieren zwei Zerlegungen:

2. if bthen(if bthena) elsea

2.7 Ergebnis

Die Syntaxanalyse setzt eine lineare Struktur in eine Baumstruktur um. Dies ist winhsigntaxge-
richtete Softwarewerkzeuge (Compiler, Editoren, Textformatierer, Befehlsinterpreter).
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[-2 9D

I9ZA[eUY dNUBWAS

I9[pueH JOLrg

19sIed

Q0I) XBIUAS

[oquIAS

Jouueod§

UQ[[ANSNIUYDS

Abbildung 2.4: Schnittstellen
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Links— und Rechtsableitungen

Bsp: Gag: E—=E+T|T  (1,2)
ToT«F|F (3,4)
F—(E)|alblc (5§—28)

Linksableitung von

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

4 6 8
TF?FF:ﬁ F:|>

— Linksanalyse von : 23452468

Rechtsableitung von

2 3 8 4 5

E = T = T«xF = T = F =

r r r r r
2 4 6
seey ey ey
— Rechtsanalyse von : 23845246

CB 2-2

Abbildung 2.5: Links- und Rechtsableitungen
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2.7 Ergebnis

Bsp: NTA(Gag)

GAE .

Linksanalyse von

-

Y ?

mH T4
T T
X

~

—

~

Y ?

LIS v

TN TN TN TN TN TN TN TN TN TN TN TN TN N
M M
M m T 7

)

, 2 )
, 23 )
, 234 )
,2345 )
,2345 )
, 23452 )
, 234524 )
)

)

)

)

)

)

2345246
2345246
2345246
2345246
23452468
23452468

CB 2-3

Abbildung 2.6: Beispiel NTA
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Y- 94O
1daooe 93 €3 3
dod G Ld* *
dod 9°3 TAal+ +
dod 93 €3 (
dod L) v,14 3L | )
dod | ge v, 14 3L || ®
3 * + ( ) e = L 1 3 3

oy 1y o[joqeIesA[euy

Abbildung 2.7: Analysetabelldif G,¢
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Zustandsfolge des DTA fiir Gjg

( (axa),E € )
( (axa), TE' 1 )
( (axa), FT'E’ , 14 )
( (axa), (E)T'E’ , 147 )
(axa) ,E)T'E , 147 )
(axa) ,TENT'E 1471 )
(axa) ,FT'ENT'E' 14714 )
(a*a) ,aT’ENT'E’ 147148 )
(*a) ,TENT'E’ 147148 )
(*a) *FT'T'E)T'E', 1471485 )
(a) LFT'TENT'E' , 1471485 )
(a) ,aT'TENT'E' |, 14714858 )
®) C,T'T'ENT/E! |, 14714858 )
() LTEONT'E 147148586 )
() LEHTE , 1471485866 )
(O OTE , 14714858663 )
( T'E , 14714858663 )
( E , 147148586636 )
( S , 1471485866363 )

CB 2-5

Abbildung 2.8: Arbeitsweise vo&/,¢
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RD Parser fiir Gj¢
proc TQ) proc EQ)
if sym in {°(’,’a’} if sym in {’(’,%a’}
then print(4); then print(1);
FO; T°0; TO; E2Q;

else print(ERROR) ;stop; else print(ERROR) ;stop;

proc FO)
if sym=’(’ then
print(7);
nextsym; EQ);
if sym=’)’ then nextsym;
else print (ERROR); stop;
elseif sym=’a’ then
print(8);
nextsym;
else
print (ERROR) ; stop

proc E’() proc T?()

if sym=’+’ then if sym=’%*’ then
print(2); print(5);
nextsym; nextsym;
TO; E2O; FO; T°0;

elseif sym in {’)’,€} elseif sym in {’+’,€}

then print(3) then print(6);

else print(ERROR); stop; else print(ERROR); stop;

CB 2-6

Abbildung 2.9: Recursive descent pargar®)c
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L¢dD

—

A

s I 75 I ¢ 3 T

UOA 89 T S b € T dsA[euesyury gz

swneqs3umId[qQy Sop uonynnsuosj—umop—doy,

:9sATeuesur]

Abbildung 2.10: Linksanalyse / TD-Konstruktion
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8¢ dD

UWOACTE8YSTYO
ISATeuBSIYIY 9[3a1dsas gz

SWNeqssuMIRIqy Sop uonynnsuoy—dn—wonog

:9sATeuBsIYIY

Abbildung 2.11: Rechtsanalyse / BU-Konstruktion
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e8-Z €D
— O A e VT — O%A.mv — O%A@v — O%Amv — O%va
8 : v S [4 _ 14 9
e d 4 d
L 1 )
(a) 3
el
L

0% (B)UATERYSTHI
IsATeuBSIYIY A[3a1dsas ‘gz

swNeqssuMIRIQy Sop uonynnsuoy—dn—wonog :asA[euesiyoay

Abbildung 2.12: Rechtsanalyse |
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2
by — o ) N
- e
b — = — % * o
\ //'\ ~
~ o B — s <
~
~f
L — O )
-
- — % =
\ //-\ ~
— o B — s <
~
ol
[, — O )
-
= o 84 — o <
~

Abbildung 2.13: Rechtsanalyse I
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6-C dD

(szp9 ¢ 4 )
( 29 ‘D)
(zespsTo 3 ‘3 ) (299 Q)
( espsTy9 ‘3 ‘1 ) ( +9° ‘L)
( 8pSTH9 ‘3 ‘dx 1) ( 9 ‘4 )
( pSTr9 ‘3 0%l ) ( 3 ‘®) )
( ¥STp9 ‘o ‘x1 ) ( 3 9 )
( pSTr9 ox ‘1) ( 3 3 )
UOA JSATeUy
(8—¢) °lael(m « 4

(t'¢) d/4%1 <+« 1
(T1) 1l1+3 <« 3 :3I9

Vo) uoa Jjewo)nedsieuy—dn—wopnog

52

Abbildung 2.14: Bottom-Up-Analyseautomat v@ag
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LR(0)-Analyse und Ableitungsbdume

Allgemeine Situation:

B B
" Keller Eingabe

= [A—) Bl.BQ] - LR(O)(CXBl)
€—Abschlul:

B B

= [B—.y] € LR(0)(af3;)

CB 2-10

Abbildung 2.15:.LR(0)-Analyse und Ableitungsiume
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LR(0)-Informationen von G
G: S —- S (0) S —» B|C (1/2)
B — aB|b (3/4) C — aC|c (5/6)
lp := LR0)(&): |} := LR(0)(S:
S — -9 S = S]
[S— -B]
[S— -C] l, := LR(0)(B):
[B — -aBj [S— B]
B 1]
C—-aC] 13 = LR(0)(C):
[C— -] [S— C/]
ls = LR(0)(@): Is := LR(0)(b):
[B— a-Bj [B— b]
C—a-C]
[B — -aBj le := LR(0)(c):
B b C—c]
[C — -aC]
C— -]
l; := LR(0)(aB): Iz := LR(0)(aC):
B — aB] [C— aC]
lg = LR(0)(S3)
0

Abbildung 2.16:LR(0)-Informationen vorG
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goto— und action—Funktion zu G
G: § - S (0) S — B|C (1/2)
B — aB|b (3/4) C — aClc (5/6)
goto |() |1 |2 |3 |4 |5 |6 |7 |8 |9
S | -1 -1-1-1-1-1-1-1-
B b | - -1 -1l -1-1-1-1-
C I3 | - | - -lg|-1-1-15-1]-
g | - | - | - la| -1-1-1-1-
Is | - | - -1Ils|-1-1-1+-1-
le | - | - | -\|le!| -1-1-1-1-
LR(0)(G) | act goto
S| B|C
lo shift b [ I3 ] 1g |15 ] lg
Iy accept
P red 1
I3 red 2
l4 shift I [ Ig |14 |15 | lg
5 red 4
lg red 6
I red 3
Ig red 5
lg error

CB 2-12

Abbildung 2.17: goto- und action-Funktion zu
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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 — -9 [S— C/]

[S— -B] [S— -C]
[B — -aBj [C — -aC] [C— -]

P AR
[B— a-B B — b] [C—a-C] [C—c]
B C
[B — aB-] [C — aC
CB 2-13

Abbildung 2.18: Potenzmengenkonstruktion |
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Potenzmengenkonstruktion (Fortsetzung)

[S — 5]

S

[S— B]

S-S
[S— -B]
[S— -C]
[B — -aB]
B— b
[C —-aC]
[C— -]

[S— C/]

[B— a-B|
[C— a-C]
[B — -aBj
[B— 0]
[C — -aC]
C—-d

(ohne Senke lg = 0)

O

CB 2-14

Abbildung 2.19: Potenzmengenkonstruktion Il
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SLR(1)-Analyse
GaE: Ef — E (0)
E — E4T|T (1,2
T — TxF|F (3,4)
F —- (B)| (5,6)
LR(0)-Informationen zu G;:
lo : E'—E l: E'—E é
E— -E4T E—-E- 4T
E—-T
T — - TxF L: E—=T: 4
T—=-F T—=T-xF
F—-(E
F—- l3: T —=F-
|4Z F—-(-E |5I F—a
E— E+T le: E—-E+-T
E—-T T —-TxF
T — -TxF T —=-F
T —-F F—-(E
F—-(E F—-
F—-
l;: T—>Tx-F lg: F—(E-
F—-(E E—-E-+T
F—-
lo: E—E+4T- |4 lip: T—TxF.
T —T.-+F CB 2-15
|11: F—(E)-

Abbildung 2.20:SLR1)-Analyse vonGag
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E'—E
E—E+T|T
T T«F|F
F—(E)|

SLR(1)-Analysetabelle zu G :

action goto
E|IT|F

|0 shift shift |4 |5 |1 |2 |3
I | shite ace || | 6
I 2 red2 | shift red 2 red 2 I 7
|3 red4 | red4 red 4 red 4
|4 shift shift |4 |5 |8 |2 |3
I 5 red6 | red 6 red 6 red 6
| 6 shift shift I4 | 5 | 9 | 3
| 7 shift shift | 4 | 5 | 10
| 8 | shift shift | 6 | 11
| O | red1 | shift red1 red1 | 7
| 10 | red3 | red3 red3 red3
| 11 | red5 | red5 red 5 red 5

A | fo(A)

E/

E ’ )

T > 2/

F > 2/

CB 2-16

Abbildung 2.21:SLR1)-Analysetabelle
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Motivation LR(1)—Analyse

G22 S - S (O)
S — L=R|R (1,2
L — =R (3,4)
R — L (5)
LR(0)-Informationen zu G,:
lo: [S—-9 li: [S— 5]
[S— -L=R] .
[ e
L — -«R|
L —-a] l3: [S—=R]
[R— -L] . L - al
ly: [L—==*-R
|6: [S—)L R]
[R— -L]
[R— -L]
L — -+R]
L — -«R]
L
L —-2]
l7: [L—=*R]
|9 [S—)L R]
lg: [R— L]

Der Konflikt in |, 1st mit der SLR—Methode nicht l16sbar, da
€ fo(R)

CB 2-17

Abbildung 2.22: MotiviationLR(1)-Analyse
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LR(1)-Informationen zu G,:

110 [958 .3 [Sm-L=RS [S—-R 9|
L—-+R ,=] [L—- ,=] [R—-L ,9]
[
[

L—-+R 5] [L—- , 5]

p—
—

B~ |~ N~ —_—
=

%
1
hd
A
Bl
1
™

shift ,bei
reduce ,bei

r [S—=R 9]

1V L=s+«R ,=] Rl ,=] [L—o=+R-]
[L_>' ’ ] [L_> 'Ra] [R_>L)]
L—-+R ,$] [Lo-a 9]

1 Lo =] [Loa 9]

11V: [ssL=-R$] [R—-L ,$ [L—-*RS]
[L_>' 7]

10 LosR =] [Lo+R L9

1 Rl =] RoL L9

117 S5 L=R,9]

10 RoL 9]

10 Lo «R .S RoL L9 [L—=R
[L_>' ’]

1D L— 9]

Ig): [L— R 9] CB 2-18

Abbildung 2.23.LR(1)-Informationen
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Gzi S' — S (0)
S — L=R|R (1,2)
L — *R| (3,4)
R — L (5)
LR(1)-Analysetabelle zu G;:
action goto
$ S|L|R
(D] _ (D TOINSINOING
0 shift shift 4 5 1 2 3
1 (D
1 acce
1D . (D
2 shift red 5 6
/(D
3 red 2
(| , 1) 10 oINS
4 shift shift 4 5 8
1D
5 red 4 red 4
0NN | 10 (D TOING
O shift 11 12 10 |9
/(D
7 red3 red3
10
8 red 5 red 5
10
9 red 1
1L as
10 re
(7 | 0 0 TOING)
1] | shift shift 11 12 10 ['13
1 as
12 re
I(l) red3
13 ¢

CB 2-19

Abbildung 2.24.LR(1)-Analysetabelle
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Berechnung des LR(1)-Analyseautomaten fiir

- T T T T T T T T T T

01

ONONG
4 78

ONONG
4 77

1)|§1)
ONO
2

?

DI 0
|2 12 ’

DNONONE
|2 6 107

DY)

S~ O~ O~ O~ O~ O~ O~ O~ O~ o~

—_
N’
—_— N
—
"

P N N A T

(92]

45
. 453
. 453
453

, 4534

, 4534510

Abbildung 2.25.L R(1)-Analyseautomat

)
)
)
)
)
)
)
)
)
)
)
)

CB 2-20
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Gzi 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
12 P R I U R ORI UL AT CRATIVR
Il(l/O) acce
|2(1/0) shift red S |6(1/0)
|:§1/0) red 2
2 P N N B N R T VL) IR TICRATIV
|5(1/0) red4 red4
|6(1/0) shift shift Iil/o) IS(I/O) Iél/o) |9(1/0)
|7(1/0) red3 red3
Iél/o) red 5 red 5
|9(1/0) red 1
Dabeiist: 117Y = 10 je{0,1,2,3,6,9}
(170
4 = Uy 11
L
10— g
m = ]
CB 2-21

Abbildung 2.26.LALR(1)-Analysetabelle
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Ubersicht der Grammatikklassen

LL(1)

LL(0)

o LL(0) S LL(2) S LR(1)
e LR(0) G SLR(1) G LALR(1) G LR(1)

CB 2-22

Abbildung 2.27:Ubersicht der Grammatikklassen
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Ubersicht der Sprachklassen

£(LL(1))

REG
£(LL(0))

= det. CFL
eind. CFL

CFL

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

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

wefi} i)
w5

CB 2-23

Abbildung 2.28:Ubersicht der Sprachklassen
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G;:E—E+E|E<E|(E)| (1,2,3,4)
LR(0)-Informationen zu G3:

B E N B E e |1

E—-E+E ESE-+E

E — -ExE _

E . (E E—E-*E

E—- Iy I,
| E—-E+-E|—_| E>E+E:
3 E—-E+E E—-E-+E

E— E— -ExE ?E—>E-E

\b E—-

E—(-E

E—-ELE s Is

E — -ExE E—Ex-E E — ExE-

E—-(E E—--E+E |E |[E—-E-+E

E—- E— -ExE E—-E-+E

E—-(E

_/ |E | E_,.

E—(E- 6/'/

E—-E-+E lg

E—-E-xE E—(E)

CB 2-24

Abbildung 2.29:LR(0)-Informationen vorGs
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G;:E—E+E|E<E| (E)| (1,2,3,4)
Analysetabelle zu Gs:
action/goto goto
E
lo | shitt 3 shift 2 I
I shift 4 | shift 5 acc SLR
[ | shife3 shift 2 lg
I3 red4 | red4 red4 | redd
l4 | shitt3 shift 2 I
I5 | shife3 shift 2 Ig
lg shift 4 | shift 5 shift 9
I red 1 | shift5 red1 | red1 >
Ig red2 | red2 red2 | red2 linksass.
lg red3 | red3 red3 | red3

wobei action(|, b) = shift i bedeutet:
action(l,b) = shift, goto(l,b) =1;

(Tabellenkompression)

CB 2-25

Abbildung 2.30: Analysetable voBs
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Gy :S—ISS|IS| (1,2,3)
LR(0)-Informationen zu Gy:
lo
I S—=.S I
& S— -iSeS S !
S—-
D)
S—1-SS
S—1-S
S— iSS >
S— 1S
S—-
5 / &\ 4
S—iSe-S S—IS-eS
S— 1SS S— 1S
S— IS S |6
S—s. o ——]siss

CB 2-26

Abbildung 2.31:LR(0)-Informationen vorG,
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2.7 Ergebnis




Kapitel 3

Semantische Analyse,
Attributgrammatiken

Ergebnis der syntaktischen Analyse: Ableitungsbaum
kontextablangige Eigenschaften:

* Deklariertheit von Bezeichnerqwjw € *} ¢ CFL)

¢ Typinformationen ind nicht durc@FGbeschreibbar
Festlegung dieser Eigenschaften durch:

 Glltigkeitsregeln: Gltigkeitsbereich einer Deklaration

« Sichtbarkeitsregeln: Sichtbarkeit imitigkeitsbereich (Iberdeckung globaler durch lokale
Deklaration)

« Typvorschriften: Typkonsistenz
Definition: Statische Semantik: kontextabigige, laufzeitunat#ngige Eigenschaften eines Programmes.
Formale Beschreibung durétitributgrammatiken
Idee:CFG+ semantische Regelr Zusatzinformationeniir den Ableitungsbaum.
Semantische Analyse = Attributberechnung.

Als Ergebnis erhlt man den attributierten Ableitungsbaum. Dieser bildet die Grundiagdié an-
schlieRende Synthesephase (Codegenerierung).

3.1 Attributgrammatiken

Idee: Attribute fur A € N und zuétzliche semantische Regelir ihre Berechnung.

71
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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.

Beispiel: (Binarzahlen)Gg:

B — O v0=0

B — 1 vo=1

L — B vOo=vl
1.0=1

L — LB vO=2xv.l+v.2
[.0=11+1

N — L vO=vl

N — LL vO=vi4v2/2'?

Gg erzeugt Birzahlen mit und ohne Punhtl ist das Startsymbol. Als synthetische Attribute sind
B,N: v (,value*) undL : v, (,length*). Semantische Regeln sind Attributgleichungen mit Attributva-
riablen. Mit dem Index bezeichnen wir daiste Nichtterminalsymbol.

Ziel: Bestimmung des Zahlwertes

o Attributwerte vonv: rationale Zahlen

« Attributwerte vonl: natirliche Zahlen

2. Attributisierung von Gg mit synthetischen und inheriten Attributen:
ZusatzlichesnheritesAttribut fur Bits und Listen:p (,position”)

B — O v.0=0

B — 1 v.0 = 2P0

L — B vOo=vl
1.0=1
p.1=p.0

L — LB vO=vi1+v2
[.0=I1.1+1
p.l1=p0+1
p.2=p.0

N — L vO=vl
p.1=0

N — L.L vO=vil+4v2
p.1=0

p.2=-I.2
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Definition: (Attributgrammatik): SeiG =< N,% P,S > CFG. SeiAtt eine Menge vorAttributen
A= (A%a € Att) eine Familie vorAttributwertmengemindatt: x — p(Att) eineAttributzuordnung

Sei Att = SynuInh eine Zerlegung in Teilmengesynthetischeund inheriter Attribute, so dafatt

zerfalltin
syn: X —p(Syn mit syn(X) =ati(X)NSyn

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

Eine Regelll = Xy — X;...X € P bestimmt die Meng&/ar, = {a.ija € att(X;),0 <i <r} der
formalen Attributvariablervon I mit den Teilmengen

WVarn :=  {a.i| (i=0unda € syn(Xp)) oder
(1<i<runda €inh(X))}
und OVary:= Vary\IVary derlinnenvariablerund Aul3envariablen

EineAttributgleichungvon M (semantische Regel) hat die Form
a.i = f(aq.iq,...,0n.in)

mit a.i € IVarg,01.iq,...,0n.in € OVar, f : A% x ... x A% — A% undn € N.
SeiEp eine Menge von Attributgleichungen, in der jede Innenvariable genau einmal vorkommt.
Dann heilRRl =< G, (En|M € P) > eineAttributgrammatik 2 € AG.
Definition: (Semantik vorG € AG = Das Attributgleichungssystem eines Ableitungsbaums):
Seid =< G, (En|N € P) > AG. 2 induziert {r jeden Ableitungsbaurhvon G ein Attibutglei-
chungssysterf;.
SeiKn(t) die Menge der Knoten von Sie bestimmt die Menge

Var, := {a.klk € Kn(t) markiertdurctX € x,a € att(X)}
der aktuellerAttributvariablenvont.
Wird an einem inneren Knoten (kein Blaky € Kn(t) die Regelll = Xp — X; ... X, angewandt und
sindky, ...,k € Kn(t) die entsprechenden Nachfolgerknoten, s@krhan dag\ttributgleichungssy-
stemEy, von ko ausEn durch Indexsubstitutiofi — k|0 <i <r) bei den Attributvariablen.

Dann istE; := [J{Ex|k innerer Knoten von}.

Beachte:Zu jeder aktuellen Attributvariablea.k, ausgenommen die inheriten der Wurzel und die
synthetischen der Biter, gibt es genau eine Gleichung der Forik=...

Annahme:

 keine inheriten Attribute des Startsymbols

 synthetische Attribute der Terminalsymbole vom Scanner
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3.1.1 Losbarkeit von E;

E; kann keine, genau eine, oder mehreésilingen haben.

Beispiel: G enthalte die RegelA — uBv (mit B an deri-ten Position) undB — w. Ferner setl €
syn(B) und € inh(B). Als Attributgleichungen erhalten wi.i = f(a.i),a.0 = g(B.0).

Der Ableitungsbaum ergibt inE; die zirkulare Abrangigkeit
B.k= f(a.k)unda.k = g(B.k) = B.k= f(B.k)
Fir A% = AP = N,g = idy, und
1. f(X) =x+ 1~ keine Losung
2. f(x) = 2x~~ genau eine isung
3. f(x) =x~- mehrere bsungen

Folgerung: Zirkularitaten kbnnen auftreten, sie sind undmscht wegen Mehrdeutigkeiten.

Definition: 2 € AG heil3tzirkular: .~ es gibt einen Ableitungsbauimmit zirkularen Attributglei-
chungssysterty, d.h. eine aktuelle Attributvariableahgt von sich selbst ab.
3.1.2 Ein Zirkularit atstest fir Attributgrammatiken

Sei2 =< G, (En|M € P) > AG. Eine Regell = Xy — X;...X bestimmt ihrenAbhangigkeitsgra-
phenDGpr mit der Knotenmeng&no(DGp) := OKno(DGr ) UUKno(DGh)

OKno(DG) :={a.0a € att(Xo)} (Oberknoten)
UKno(DGp) ={a.ijaecati(X),1<i<r} (Unterknoten)
und derKantenmeng&an(DGp):

(x1,%2) € Kan(DGp) : »wxp = f(...x1...) € En

BeachteVarn = UKno(DGp ) LW OKno(DG ) = OVar, UlVary

insbesondere&Kan(DGp ) C OVary, x IVarp, also: keine Zirkularét in DGp.

Problem: Beim Verkleben d&Gp zu DG; fur einen Ableitungsbaumkdnnen Schleifen auftreten.
Folgerung: 2 zirkular«~ es gibt einen Ableitungsbaunvon?l, so dalDG; eine Schleife entt.

Definition: (Attributabrangigkeit): SeA € N, a € inh(A), a € syn(A). Dann hei3t'vono unterhalbA

abhangig(Bezeichnunga A, a’), wenn es einen Ableitungsbaumit Wurzel A und Wurzelknoten
k existiert, so daR iDG; ein Pfad voro.k nacha’ .k fiihrt:

(ouk, oK) € trangKan(DGy))

BeachtePaare abaingiger Attribute von verschiedenen Ableitungsimen mit gleicher Wurzel issen
bei der Ermittlung von Schleifen getreent behandelt werden, weil sonstassaye AbAngigkeiten
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entstehen é&nnen.
Definition: (Attributabrangigkeitsmengen): Sekein Ableitungbaum mit WurzeA.
DAL = {(a,a)a -2 o' int}
2(At) :={D(A)|t Abbleitungsbaum mit WurzeA}
Bei der induktiven Bestimmung benutzen wir folgende Bezeichnung:
Definition: FUr M = Ag — WoA1W1Az ... AW, undDj C inh(Aj) x syn(Ay) definieren wir
D[M,Ds...Dy] C inh(Ag) x syn(Ag)
durch
{mdﬂwﬂﬂﬂnGMEQSmmeUCH$LGDK&G)€DD

i=1

Lemma: Die Attributabtangigkeitssystemé&(A) mit A € N sind induktiv bestimmt durch:
1. N =A—wn~ D[]
2. N =A—woAw;...Aw,D; € 2(A)) ~D[M,Dy,...,D/] € Z(A)

Beweis:durch Induktioniiber die Struktur der Ableitungalme.

Bemerkung: Daiir D € Z(A) gilt: D C inh(A) x syn(A) bricht der BerechnungsprozeR nach endlich
vielen Schritten ab.

Folgerung: (Zirkularitatstest)2l € AGist zirkular .~ es gibtlm = Ag — WoA1 ... Awy,a.k = UKno
undD; € 2(A)(1<i <r), sodaa.k,a.k) € trangKan(DGn) UUi_1{(B.i,B")|(B,B') € Di}).

Komplexitat des Zirkularit atstest
n=|2|,T(n) Zeit zur Entscheidung der Zirkulait.

ocn/log(n) <T(n) < 2d-n2
3.1.3 Stark-nichtzirkulare Grammatiken

Keine Trennung der Aldngigkeitsmengen verschiedener Ableiturigshe.

D(A) ;= {(a,da")|a A, a'}

Hinzureichendes Kriteriumif die Nichtzirkulariait; Test in Polynomzeit.
Beachte Es gibt2l € AG, so dalfA nicht-zirkular ist, ohne stark-nichtzirkat zu sein.
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3.1.4 Attributberechnung

1. E; als Termersetzungsssystem, Top-Down-Berechnung. Keine ZirltlariTermination mit
eindeutiger bsung.

2. Bottom-Up-Aufbsung vorE;: Variablen durch Werte ersetzen und Terme ausrechnen.
3. Uniforme Berechnung, unalihgig vom Ableitungsbaum

(a) Berechnungsghe fir (Eq|M € P) aufstellen.
(b) Rekursive Funktionerif (En|M € P) aufstellen.

Idee: Jedem synthetischen Attribut einer Variablen wird eine Funktion zugeordnet mit ihrem
inheriten Attribut als Parameter.

4, Spezialfall: SAG, LAG

3.2 S-Attributgrammatiken

Definition: 24 € AG heil3t S-AttributgrammatikA € SAG, wenninh = 0, alsoAtt = Syn
Folgerung: Bottom-Up-Berechnung der Attributwerte.
Idee: Durchfuhrung wahrend der Bottom-Up-Syntaxanalyse, zwischenspeichern von Attributwerten

im Analysekeller.
Beispiel:A— BaD

I | v3
l7 | v2
I3 | v1

Beim Reduktionsschritt werden simultan die Werte der synthetischen Attribut& &as den Werten
untervl, v2,v3 berechet,(Records").

Beispiel: Stackcodeiir arithmetische Ausdicke
E — (E+E)| c0=c.2;c4;,ADD
| (ExE)| c0=c.2;c4;MULT

| id] c.0=LOADc1
|  num c0=LITc1
Werte vonc.1: lexikalische Attribute, die mit dem Token vom Scaniibergeben(id, X) (num5)
((3+X)*(Y+5))
| Scanner

((<num3> + <id,X >)x(<id,Y > + <num5 >))



Kapitel 3. Semantische Analyse, Attributgrammatiken 77

Codegenerierung durch Attributauswertunghrend der Syntaxanalyse.
Shift: Aufruf des Scanners durghextsym®

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

Beide Informationen auf dem Analysekeller.

Reduce: (i) Reduktion auf dem Analysekeller
(i) simultane Attributberechnung

Accept: Wurzelattribut; in diesem Fall: der Stackcode des Ausdrucks.

Das Wurzelattribut ergibt sich dann aldT 3;LOADX; ADD; LOADY;LIT5;ADD; MULT
Beispiel: Berechnung deAbstrakten Syntaxbaunf&ST). Konkrete Syntax und abstrakte Syntax:

N =Ag — WoA1W1...ArW;
reprasentiert Operationssymbigh vom TypAr x ... x A, — Ag (Ar Sorte, Typ)

Das, Verkleben" der Regeln zu einem Ableitungsbaum entspricht der funktionalen Applikation der

zugeldrigen Operationssymbole.

Folgerung: Der Ableitungsbaum vereinfacht sich zu dem AST. Nur der ASTuistlife Ubersetzung
erforderlich.

Aufgabe: Berechnung des ASTahrend der Bottom-Up Analyse. Dazu Methode der S-Attributgrammatik.

Darstellung des Aufbaus von ASTs durch Konstruktion von Graphen:

1. Graphen
ac Adr unendliche Menge von Adressdir fSpeichergtze (Heap)
Q Operationsalphabet mit Stelligkeiten
fMeqQ= {assigh”, sed?, cond?  les$? , plus?,id© num(0)
ke Kno:= {(a f,a,...,a0)|a,a € Adr, f € QW}
Graph: Menge von Knoten mit einer Wurzel

G e Graph:= {(ak)|ac Adr,k C Kno}
2. Konstruktorfunktionenifr Graphen
f € Q — mk—f: Grapi — Graph
mk—f((az, k1), .-, (an,kn)) := (a,k)

mit neuerAdressea und

n
K:={(a f,a1,...,an)} U JKi
i=1
Beispiel: Typberechnungifr arithmetische Ausdicke

Typ := {int,real} mit max: MZ — Typ, bzgl.int < real
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3.3 L-Attributgrammatiken

Definition: 2 =< G, (En|M € P) >€ AGist eineL-Attributgrammatik(2l € LAG): .~ Flr jede Attri-
butgleichungn.i = f(...B.j...) gilt: a € Inh,f € Syn~ j <

Folgerung: G € LAGnicht zirkular. Attributberechnung igdepth-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? =< G, (En|M € P) > LAGmIt G € LL(1)

Ziel: Erweiterung der Top-Down Analyse zur Berechnung eines synthetischen Wurzelattributs.

Methode: Expansion voft € N auf Analysekeller so gestalten, dafasye Reduktion figlich: Kom-
bination von Top-Down (inherite Attribute) und Bottom-Up (synthetische Attribute).

Kelleralphabett Jrcp(LR(0) , (G) x Valy) mit LR(0) . (G) := {[A— o.B]|lT = A— af} undValy =
{valy|val, : Varp— — , Attributwerte" }

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

= | [A=X{...%,-By] | val
B—.p| | vaf
Dabei istB — B wegenG € LL(1) durch Eingabeiook-ahead" bestimmt.

A= X %_1-By | val

val belegt die inheriten Attributvariablen v@@nach Attributgleichungerif A — Xy ... X;_1By.

Seia € inh(B) unda.i =t € Ea_x,..y, soval (a.0) ={ (Wert vont beziglichval).

2. ,match“-Schritt:

[A—>.y-a\/} val :> [A—»lya-\/] val

falls nachstes Eingabesymbol. Eingabekajfkt vor

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

[A=X;.. X 1By [val | =
B—B] val
val” erweitertval um synthetische Attribute voB.

A= Xy... %_1By] | val’

val’(a.i) =f (bediglichval) fallsa.0=t € Eg_,g
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3.3.2 Anwendung von LAG

Uberpiifung der Deklariertheit von BezeichnefBsei gegeben durch:

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

Variable V —albl...

Statement S—V.=V

Beispiel chaa:=cb:=ad:=a
Attribute

syn.A. v deklarierte oder benutze Variable

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

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

fur S SLmit Werten ausC {a,b,c,...}
syn.A. decl ,deklariert’

fur S, SL D mit Werten auqtrue, false}
Attributgleichungen

P — DL;SL decl0=decl3
env3=dvl (Beachtel < 3!)
DL —V dv0= {v.1}
DL —V;DL dv0={v.1}udv3
V—a vO0=a
SL—S envl = env0
declO=decl1
SL—SSL envl = envO
env3 = env0

decl.0 = decl1ANDdecl.3
S—V=V declO=v.1 € envOANDv.3 € env0
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3. Semantische Analyse

Bsp.: (Binédrzahlen von Knuth)

Gg: (1) B— (2) B—
3) L—B (4) L—LB
(5) N—oL (6) N—L.L
Niv: |
:/‘\

| |
v | Blv: | Blv: ]
LVf ;V:

CB 3-1

Abbildung 3.1: Birarzahlen 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—L.L
Nv: ]
/l\ :
T |z L
— 'V ID:—\IB V: : .
ID—ILI p: [Blv: | [p: év |
(o] '

CB 3-2

Abbildung 3.2: Attributierung voig mit synthetischen und inheriten Attributen
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3.3 L-Attributgrammatiken

Attributgleichungen:
Tt Ex
— v.0 0
— V.0 2x%(p.0)
— B V.0 v.1
1.0 1
p.1 p.0
L — LB | V0 +(v.1,v.2)
1.0 +(1.1,1)
p.1 +(p.0,1)
p.2 p.0
N — L V.0 V.1
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 Attributgleichungssystem

t: Ko:N[2.5] v.kg
2 11k I1l.k
p-ki [0 kil 2 vk Pk Tk Lyst vk

[.k
pha [Tks L (7 viky  Pke [00kBLOTY) | [FTks:B0S vk

P-Ks [T Jks:B[ 2 JV.ks
kz: V.k2=V.k5
Et
o viko=+(vky vko) o
D VKg=—+(V.K, V.
: : pk5=pk2
p.k1=0
k32 V.k3=V.k6
p.k2:—(|.k2)
k(v | ks=1
. vki=+(vks,V.
o p-ks=p-ks
| ki=+(1.ko,1)
Ke:  V.ky=0
p.k3=+(p.k1,1)
k5: V.k5=2>l<>l<(p.k5)
p-ku=p.ki

Ke:  Vikg=2++(p.Ks)

CB 34

Abbildung 3.4: Das Attributgleichungssystem
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Abhingigkeitsgraphen
DGL15: IpOILIIGVOI DG N [VO]

p1|L|I1|v1| |p2|B|v2| |p1|L|I1|v1| - R3] L[1.3v3]

DG: o]

/\

|pk1@l k1|v 1] |pk2@l ko [v.Kg

N

m@@]LMv@Hpm@vaup&@]v&ﬁ

L/
[Pk (ko) [ViKs ]
A
DGs._,, - DGs_: DG__:
[p.0]B[v0] [p:0] L [T.0]v.0]
:
CB 3-5

Abbildung 3.5: Abtangigkeitsgraphen
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Konkrete und abstrakte Syntax (Beispiel)

G: S - E | SSend [ if B then S
B — E<E
E — E(E|id]
Ableitungsbaum: S

Operationsalphabet:
assign: E—S less:ExXE—B

seq :Sx S—S plus :EXE—E
cond :B x S—S ident : —E
number : —E

Abstrakter Syntaxbaum:

seq
/\
assign cond
| /\
plus less assign

number ident ident number plus

number ident
CB 3-6

Abbildung 3.6: konkrete und abstrakte Syntax
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3.3 L-Attributgrammatiken




Kapitel 4

Ubersetzung in Zwischencode

Aufteilung der CodeerzeugungS™@™ z %€ e

« front-end: trangrzeugt maschinenunadutigigen Zwischencodéif eine abstrakte Stackmaschi-
ne

 back-end: coderzeugt Maschinencode

Vorteil dieser ZerlegungZ ist maschinenunal@imgig— Portabilitt, Transparenz, Codeoptimierung.

4.1 Ubersetzung von Ausdiicken, Anweisungen, Bbcken und Prozedu-
ren

Beispiel: Programmiersprachi@PS(Pascal ohne Datenstrukturen und Prozedurparameter)

« arithmetische und boolesche Augdke mit strikter, bzw. nicht-strikter Semantik

» 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, Speicherbedartlhersetzungszeit bekannt

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

— ALGOL-Familie: ALGOL60, Pascal, Modula, geschachtelte rekursive Prozedurdeklara-

tionen
~ dynamische Speicherverwaltung, Laufzeitkeller mit statischen Verweisen

 keine Datenstrukten, keine Prozedurparameter

« Beschankung auf Datentyp int

87
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41.1 Semantik von BPS

» Bezeichner einer Deklaratiadhmussen paarweise verschieden sein.

» Ein im Anweisungsteil” eines Blocked\I' auftretender Bezeichner mul3 deklariert sein, und
zwar inA oder in der Deklarationsliste einA§ umschlie3enden Blocks.

» Mehrfachdeklaration eines Bezeichners auf verschiedenen Nivaalem die,innerste” De-
klaration ist fir ein Auftreten dltig.

« Static Scope Beim Aufruf einer Prozedur ist ihre Deklaration und nicht inre Aufruf-Umgebung

gultig.

4.1.2 Zwischencodeir BPS

AM: abstrakte Maschine mit Datenkeller und Prozedurkeller.

ZustandsrauR:= BZ x DK x PK
mit BefehlsahlerBZ := N, DatenkelleDK = Z* (Spitze rechts) und ProzedurkellK = Z* (Spitze
links).

Zustands= (m,d, p) € ZR
mit Befehlsmarkenm € N, DK-Zustandd = d.r : ... :d.1und PK-Zustang = p*...p".

AM-Befehle
« arithmetische Befehle: ADD, .
« logische Befehle: NOT, AND, OR, LT,.

» Sprungbefehle: IMR, JFALSEn (neN)

Prozedurbefehle: CALlog dif,loc) (mit ca,dif,loc € N), RET
» Transportbefehle: LOARYif,of f), STOREif,of f), mitdif,of f e Nund LITzmitze Z

Befehlssemantik

Z=(md,p) € ZR (Z: Zustand der abstrakten Maschine)
[B] : ZR— — ZRflr jeden AM-BefehB

[ADD] (m,d:Z;1:Zp,p) := (m+1,d:(Z2+2Z1),p)

[LTI(md: 2 : 2, p) = (M+1,d: b, p) mitb—{(l) 2;2
[ANDI(m,d:bs:by,p) = (m+1,d:blAby,p)
[ORI(md:by:by,p) = (m+1,d:blvby,p) p mitbh by, by, {01}
[NOT](m,d: b, p) = (m+1,d:-b,p)

b=0

(m+1,d,p) ,b=1
[JMPr](m,d, p) := (n,d, p)

[JFALSEA(m.d: b, p) := { (n.d, p)
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p zerfallt in Aktivierungsbbcke (Frames") der Form
sv:dv:ira:li:...:lh

mit sv. statischer Verweisjv. dynamischer Verweis;a: Ricksprungadresse nach Beendigung des
Prozeduraufrufs unkl: lokale Variable eines Prozessaufrufs.

svzeigt auf den Aktivierungsblock der Deklarationsumgebuhgzeigt auf den letzen Aktivierungs-
block.

Berechnung des statischen Verweises

svliefert die Differenz zwischen Aufruf und Deklarationsniveau und damit diede der Verweisket-
te. Dazu
Hilfsfunktion base PK xN— — N

bestimmt fir einen Prozedurkeller biaglich einer Niveaudifferenz den Beginn der Deklarationsum-
gebung (als absolutkdresse des aktuelld?PK).

basép,0) :=1
basgp,diff +1) :=basgp,diff)+ p.basep,diff)

Beispiel: (Folie 4.7)

= 1 + p.1 =6
bas¢p,2) = 6 + p.6 =11
Es folgt: S = basép,2) + \2/ +\2/ =15
rel. Adr. lok.Var.  ra+dv

» CALL(cadif,loc)
mit cae N als Codeadressdjf € N als Niveaudifferenz untbc € N fur die Anzahl lokaler
Variablen. Erzeugt neuen Aktivierungsblock und springt zum Code des Prozedurrumpfs.

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

sV dv ra lok. Var.

* RETI0scht den letzten Aktivierungsblock und kehrt zur Aufrufstelldizir
[RET](md,p.1:...:pt):=

ift >2+ p.2then(p.3,d, p. (2+p.2) I o1 §)
Startrachster Aktivierungsblock

PK wird stets mindestens einen Aktivierungsblock enthalten.

* LOAD(dif,of f) undSTOREdif,of f) laden und speichern zwischen.
DK undPK: relative Adressierung mit
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— Niveaudifferenaif zwischen Auftreten und Deklaration
— Offsetof f als relative Adresse in Aktivierungsblock

Die Kette der statischen Verweise bestimmt die sichtbare UmgeburiRkauf

[LOAD(dif,of f)](m,d, p) := (m+1,d: p.[basép,dif)+2+off],p)
[STORKEdif,of f)](md: z p) := (m+1,d, pbasép,dif)+2+o0ff/z)
[LITZ(md,p):=(m+1,d:zp)

Definition: AM-Code: Befehlsfolgen mit aufsteigenden Befehlsmarken

P € AM-Code:=P =a; : By;...;ap : Bpi mit g € Adr := N, g = a; +i — 1 undB; ein AM-Befehl
(1<i<p).

Semantik vorP: Iteration der Befehle gea8BZ

4 :AM — Codex ZR— — ZR
J[Pl(md,p) :=if ay <m< apthen
ZIPI([Bml (m.d, p))
~————
(mf,d’,p’)
else(m,d, p)
4.1.3 Ubersetzung von BPS-Programmen in AM-Code

trans: BPS-Prog— AM-Code (Zwischencod&)
Hilfsmittel: Symboltabelle

Tab:= {st|st: lde— — ({const x Z)
U({var} x Lev x Off) U ({proc} x Adr x Lev x Size)
Variablendeklaration: Deklarationsnivedlic Lev, Offsetof f € Off .= N

Prozessdeklaration: Startadressec Adr ds Prozedurcodes, DeklarationsniveHue Lev, Anzahl
der lokalen Variabletoc € Size:= N

Aufbau der Symboltabelle
up: Declx Tabx Adr x Lev— — Tab

up(4,st,a,1) beschreibt den Update einer Symboltabstieziglich einer Deklaration bei freier
Adressea und aktuellem Niveal (Blockschachtelungstiefe).

%(Apﬂ%)(AV7ip(A07 St7 a, I )) aq, l )7 a, I )
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up(e,st,a,l) := st

e up(const; = Z3,...,In=Zp;,st,al) :=st[l;/(constZ; ), ..., In/(const Z,)]
Ac
o up(vary,...,ln;,stal) :=st[ly/(varl,1),...1,/(varl,n)]
B A

* up(prods,By;...;1n,Bn;,sta,l) =

Bp
stll1/(progau,l,sizgBi)),. .., In/(proc as, |, sizeBn))]

Dabei sinday, ..., a, symbolischeg freie" Adressen.
size: Block — N
ermittelt den Speicherbedarf als Anzahl der lokalen Variablen.

Anfangstabelle

P =in/outl,...,l,,B- hat die SemantikZ[P] : Z"— — Z". Fur (z,...,z,) € Z" wahlen wir den
Anfangszustand

s=(1,60:0:0:z4:2:...:Z,) € ZR
mit 1 als Startadresse des AM-Codes \Rre als leeren DatenkellddDK und0:0:0:z;:...: 7,
als 1/0-Block auf dem Prozedurkell®K. Die entsprechend initialisierte Anfangstabelle hat daher
Eintragest o(lj) = (var,0, j). )
Weitere Hilfsfunktionen zur Definition déybersetzungranssind die folgenden:

* bt : Block x Tabx Adr x Lev— — AM — Code
« dt: Declx Tabx Adr x Lev— — AM — Code
e ct:Cmdx Tabx Adr x Lev— — AM — Code
* et: AExp x Tabx Adr x Lev— — AM — Code
* sbt: BExpx Tabx Adr x Lev— — AM — Code

Der Parametdre Lev := N beschreibt die Blockschachtelungstiefe.

4.1.4 DieUbersetzung
Start detUbersetzung mit

trangin/outly,...,In;B-) = 1:CALL (ar,0,sizgB));
2:JMP 0;
m(B7St|/Oaara|)

ar: Startadresse des Anweisungstéilm B = Al
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Blockubersetzung
!
——
bt(Ar,sta,l) := dt(A,up(A,stag,l),agl)

ct(,up(A, st,ag, 1),a,l)

a :RET;
Dabei erzeugtit Code fir die Prozeduiimpfe vord, in der zugebirigen Symboltabelle sind nicht nur
die Konstanten und Variablen vady) sondern auch die Prozedurbezeichner (Rekursion!) eingetragen.

ct erhalt dietibergebene Startadresse und erzeugt Cadesrfen Prozessrumpf, der mit eineradR-
sprung endet.

Deklarationsiibersetzung

g(AcAvAp’ St, a, I) = m(Ap, St, a, I )
dt(g,st.al) = ¢
dt(prodq,By;...;ln,Bn;,st,al) = bt(Bg,sta,l+1)

bt(Bn, st an, | + 1)

Beachte:

* st(lj) = (proc a;j,| +1), weil bt die Funktionerdt undup mit den gleichen Anfangsparameter
aufruft und beide Funktionen aus diesen in gleicher Weise die AdressdiefProzeduirmpfe
erzeugt.

* bt wird mit dem Level + 1 aufgerufen.

Anweisungdibersetzung

ct(l :=E,st,a,l) :=if st(l)=(vardl,off)then
et(E,st,a,l)
a : STORE(I —dl,of f);

at(1(),stal) =it st(1) = (progcadi,loc) then
a: CALL (cal —dl,loc);

gt(rl;r275t’avl) = Qt(rlet,avl)
ct(lp,std,l)
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ct(if BE thenl'; elsellp,st,a,1) := sbt(BE,st,a,l)
a : JFALSE a”;
ct(ly,st,a +1,1)
a’'—1:IMPa"; //hinterct(l2,...)
ct(Ma,st,a’,l)

a’:...
ct(whileBEdorl,st,a,l) := sbt(BE,sta,l)
a :JFALSE &’ +1
ct(l,st,a +1,1)
a’:IMP a;
et(zst,al) := a:LITz
et(l,stal) = if st(l) = (const) then
a:LIT z

if st(l) = (var,dl,of f)
a:LOAD (I —dl,off);
et(E; +Ep,stal) = et(Ep,stal)
et(Ep,st,d, 1)
a’: ADD;

Bemerkunget erzeugt Stackcode, dessen Berechnung den Wert des Ausdruckes auf dem Datenkeller
liefert.

sbt(E; < Ep,st,a,l) = et(Eg,stal)
et(Ep, st,d,1)
a’:LT;
sbt(notBE,st,a,l) := sbt(BE,sta,l)
a :NOT;
sbt(BE; andBE,, st,1) := sbt(BEj,st a,l)

sbt(BEp, st,d, )
a’: AND:;
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Striker Stackcodelir boolesche Ausdicke: beide Argumente werden stets berechnet.

Satz: (Korrektheit derUbersetzung): & jedes Programi® € Prog™ und (z,...,z),(Z,...,2,) €
Z" gilt: Z[P)(z,....20) = (Z,,....Z)

StrangP)] (1,6,0:0:0:z1:...:2) =
(0,6,0:0:0:7:...:Z)

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 {@ir boolesche Ausdiicke

Ubersetzung boolescher Augdke mit nicht-strikter Semantik.
Idee: Vererbung von Sprungzieleiifboolesche Ergebnisse

nbt: BExpx Tabx Adr® x Lev— — AM — Code
(Adr: 1. freie Anfangsadresse, 2. trd@lresse, 3. fals@dresse).

mit geeigneter Modifikation dddbersetzung von Verzweigung und Iteration.

nbt(E; < Ep,st,a,&,as,l) = et(Eg,stal)
et(Ep,st,d, 1)
a'LT;
a’+1:JFALSE as;
a’+2:IMP &;
nbt(notBE,st,a,&,as,|) := et(BE,sta ar,a;,l)
nbt(BE; andBE;, st,a, &, as,l) = nbt(BEy,st a,a,as,l)
nbt(BE;, st, @, &, ar,|)
nbt(BE; or BE;, st,a, &, ar,l) = nbt(BE,sta a,ad,l)
nbt(BE;, st, @, &, as,|)
nct(if BEthenl'; elsel,,st,a,l) := nbt(BE,st a &,as,|)

nct(ly,st, &, 1)
a :JMP a’; // Sprung ans Codeende
nct(l,, st as, )
al:...
nct(while BEdoTl,st,a,l) := nbt(BE,st,a a,ar,|)
net(l, st a, 1)
a:JMP a;
af ...
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4.1.6 Prozeduren mit Parametern
Erweiterung von BPS um Wert- und Variablenparameter.
Syntax (Idee)i,J,V
Decl: Ap :=g|procl (Ig,...,Ip;vard,. .., Jg),B;

(Hierbei sindl, undJ, die formalen Wert- und Variablenparameter)

Cmd: T :=...|I(Eq,...,Ep,V4,...,Vy)

(mit E, undV, die aktuellen Parameteraugdke)

Semantik

» Prozessdeklaration: formale Parameter werden behandelt als in der Umgebung des Prozessrump-
fes deklarierte Variablen (entsprechende Vererbung im Rumpf).

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

Zwischencod&PP (Zwischencode mit Prozedurparametern): Aktivierurigdtd: zuatzlicher Spei-
cher ur aktuelle Parameter.

Zustandsraurmlinearer Speicher mit vier Registern:

« IC: instruction counter
» SP: stack pointer
e FP: frame pointer

« R:index register

Sukzessiver Aufbau eines Frames

1. Berechnung der aktuellen Parameter
2. Berechnung des statischen VerweisesRnit
Sprung zur aufgerufenen Prozedur mit Eintrag deckRprungadresse

altenFP alsdl (dynamic link) speichern

a > w

Speicherplatziir 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.

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

« anstelle vorCALL (ca,dif,loc), RET,LOAD (dif,of f) undSTORE(dif,of f) folgende neue

Befehle:
CALL ca SP— SP—1,<SP>—IC+1,IC«+ca
RET k IC«—< SP>,SP+— SP+k+1
PUSHz SP— SP—1 < SP>«z
PUSHFP
PUSH < FP > analog
PUSH < R+2 >
POPFP FP—< SP> ,SP— SP+1
POP <n> Sn—< SP>,SP+— SP+1
SUBSEnN SP+— SP—n
LOAD FP,SP FP— SP
LOAD R, <n>

LOAD R < R+2>

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

Zwischencodeerzeugungodifikation vontrans: BSP— Prog— AM — Codeunter Beilcksichtigung
von

a. Prozedur mit Parametern

b. neue abstrakte Maschine (neuer Befehlssatz)

Erweiterung der Symboltabelle um Eiage fir Variablenparameter, aber Wertparameter wie lokale
Variablen behandeln.

..U ({vpan x Lev x Off)
positive und negative Offset®ff .= 7Z
Anfangstabellest ;o(1j) := (var,0,+3+n— j)

Aufbau der Symboltabelle mitp wie oben, aber negativen Offsets bei lokalen Variablen.

Alternative zur Verweiskettentechnik: Display-Technik

Im Unterschied zur Verweiskettentechnik schnellerer Variablenzugriff, albearker Speicheraufwand.

a. lokale Displays: die aufgerufene Prozedagtralle statischen Verweisg\f in den Frame ein.

b. globale Displays: disvwerden global als SLA (static link array) gespeichert.
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4.2 Ubersetzung von Datenstrukturen
Datenstrukturem Variablen mit Komponenten, strukturierter Zustandsraum.
Abstrakte Maschine: weiterhin lineare Speicherstruktur, Speicherzéileidmare Daten.

Ubersetzungsaufgabe: Abbildung des strukturierten Zustandsraumes auf linearen Speicherbereich
Adressberechnung.

statische Datenstrukturen: Speicherbedarf zudbersetzungszeit bekannt.

dynamische Datenstrukturen: Speicherbedarf ist laufzeitafihgig.

Heap/Halde als z@gzliche Maschinenkomponente.
Zeigertypen: garbage collection/Speicherbereinigung

4.2.1 Statische Datenstrukturen

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

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

Typkompatibilitat: Polymorphie (Ad-hoc) von Operationssymbolen.

Beispiel:int x int — int, real x real— real, int j real]Jdots

Zuweisungskompatibilett: starkes/schwaches Typkonzept.

Beispiel::type h =T, I, =T

varVi i 1i:Vo =1

Vi = Vz?

Beim starken Typkonzept: Bezeichner beksichtigen! Vorteil: Kontrollndglichkeit wahrend der
Ubersetzung durch Typechecking, soiigt Eicherheit von Softwaresystemen.

Beim schwachen Typkonzept: groRe Kompatibtlibeliebt &ir das programmieren im kleinen.

Erl auterung der Symboltabelle

» Basiswerte beidtigen 1 Speicherplatz.

o (t array, Z1,2y, I ) n
(type, array Zy,Z; )
Grenzen Komponententyp Speicherbedarf

* (type record Iy , l1 ,01,...,0p, s
Selektor Komp.Typ Offset Speicherbedarf
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* st(l.1j) = (Ij,0)) falls st(1) = (type record. ..., 1j,1{,0j...)

e (var, I , k)
~—~
Typ Offset

Aufbau einer Symboltabelle
up: Declx Tab— — Tab

Explizite Typschachtelung mit neuen Bezeichnerncagfh. Der Einfachheit halber nehmen wir an,
dafi

A = AcAthy € Decl
entschachtelt ist, d.h.
i. Die Bezeichner sind paarweise verschieden.
i. Ar=typel; =Ti;...;ln=Tah

* Ti € {bool real int}
-T-:arrajzl Zploflmitl<j<i-1
e Ti=records : Ij,;...endmit 1 < jg,...jp <i—1

. Ay =vavy i 1j,; ... Vsiljgn 1< j1,...js<n

Fur entschachtelte Deklarationen ist

* Up(AcAtly,st) := up(Av, up(At,up(Ac,st)))
* up(e,st) =
* up(consty =Gy, ...,st) == stfl1/(constCy), .. |

—

(typ

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

L]
5

* Up(typel

* up(typel = arrayZ; ... Z,]of J;drest st) :=
if st(J) = (type,...,n) andk = Z, — Z; +1 € N then
up(typedrestst|l /(type,array, Z1, Z,J,k-n)])

* up(typel =recordS; : Jy,...,S : J,drestst) .=
if st ) (type...,ni),1 <i<rthen

up(typedrestst]l /(%m&,h,oﬁz,b,nlw-,Sr,Jr,Eir;llni,ELlni)])

°

N

up(type, st) = st

.
5

s up(varly : Jy,...,ln: Jn,st) ==
if st(J) = (type,...,ni),1 <i<rthen
stlly/(var,Ji, 1), 12/ (var, Jo, 1+ ), ..., In/(var,Jn, 1+ 371 )]
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4.2.2 Dynamische Datenstrukturen

Variante Verbunde: Speicherbedarfir grol3te Variante vorgesehen. Denselben Beraickidrschie-
dene Varianten verwenden.

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

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

Implementierung ohne Healulee:indirekte Adressierung mit Hilfe eines Felddescriptors.

Zeiger (Pointer): dynamisch veainderbare Strukturen. Erzeugung von Objekten nicht durch Dekla-
ration mit statischer Adresse, sondern durch Anweisung, zum Beispiel new

Zeigervariablep: POINTER TOt;
Anweisung: newp) zur Erzeugung von neuen Speicherplatz.

Die Speicherfreigabe erfolgt nicht automatisch, es werden spezielle Algoritlimaie Speicher-
bereinigung bedtigt. Neuer Speicherbereich wird auf der Halde (heap) angelegt.

Semantik des nexBefehls:
if NP— < SP>< EPthenerror(,stack overflow")
elseNP:= NP— < SP>;

<< SP—1>>:=NP,

SP:= SP-2;

EP (extrem stack pointer): Oberschranke des Kellers zur Ditoinhg eines Prozeduraufrufs,
bestimmt durch die @f3e der Ausdrcke im Prozedurrumpf, und ggf. die @3¥e der dynami-
schen Felder= EPist bei Prozedureintritt berechenbar.

codgnew(p)) := LOAD adr(p);
LOAD sizep);
NEW;
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Abbildung 4.1: Historischetdberblick
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v a0

UISSe[Y “Q[NPOJA “OY0o0Id :uaInnus[npojN

uauonNUN,J ‘UAINPaZoid ‘Oyonipsny :21dozuoy] oreuonyuny pun aaneyidde

UQINYNIST[ONUOY

UQINNIISUIIB(] QYISTWEBUAP pun ayosnuels e
uduonerddo— pun uadAjsiseq e

(aneroduar) 4 UOA uaINNNS

Abbildung 4.2: Strukturen von Programmiersprachen
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Abbildung 4.3: Strukturen von Maschinencode
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V¥ 4O

uaInNPNIsue(q AYosiuruAp Iy deay

AO0[g INJ IS[[OYINPIZOI]

uaINNIS[[ONUOY] INJ 9[yajoq3unidg

usuoneradosiseq Ju IQ[[AuIle(]
uowyauIdqn Sq sne usuonerdd() pun uadLy, e

7 UOA UINPNNgS

Abbildung 4.4: Strukturen der Zwischenmaschine
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UQ[NPOJA UOA 3UNZ)A$IQ[) S[QIUSWAIN UL o
UINNNSUL(] UOA SUNZ)OSIS]() ®
UQINPAZOoId pun uaoQ[g UoA Funziasiaq) e

UQINNIS[[ONUOY PUN UONIPSNY UOA FUNZ)ISIAQ[) @

7 < Sd : SUBJ] INJ uaqedny—pug—Iuoi
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Abbildung 4.5: Aufgaben des Front-ends
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Syntax von BSP
Int: (* Z 1st eine ganze Zahl *)
Ide: (* / ist ein Bezeichner *)
Decl : A = AcAyAp
Ac = g
Ay = |
AP = | B] R Bn
AExp: E == Z|I|(Ei+Ey)]...
BEXpI BE = E\<E, | BE | BE, BE, ‘
Cmd: TI' == E|I()]
1—‘1 Fn ‘
BE I [ BE doT”
Block: B := A
Prog : P = B (Fn>1%)
CB 4-6

Abbildung 4.6: Syntax von BSP
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Abbildung 4.7:,static-scope”
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81 9D

(SJUQWIUOIIAUF) UdZUNGITW )
(suonenunuo))) uduoneuLIojsuensSpurIsny
(sq1e1S) Spuerisny

(suoneso7) azigrdioyoradg

A\ AyYdsd[oog

ud[ye7 dzues

{onooNZ «-ep|:d|d} =i n
{se-5:0l6} = D
{zZ«-207:0|0} = g
{‘@0‘ln} =: 207

{espsonn} =: g
{1=1'0} = 7z

ADIRIog JUOSHUBWAS

Abbildung 4.8: Semantische Bereiche
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Ausdruckssemantik:

a) E,: AEXp XU xS -+ Z

Eq7]po =
Jfallsp(/)=7€Z
Eal/]po =
o(a) ,fallsp(/)=a€lLoc
Za[[El Ez]]pG = fa[[El]]pG—i—fa[[Ez]]pG

b) Ep:BEXpxU x S -+ B

fb[[El EQ]]pG = Zb[[El]]pG < Zb[[Ez]]pG
Ep[not BE]po = —'Ep[BE]po

T[BE, " BE,Jpo = ‘E,[BE\]po |} Ey[BE-]po
wobei A,V : IB%i — B (L = undefiniert)

i) strikt L0b=b)L =1

i) nicht-strikt  false A L = false
truev L =true

sonst wie 1)

CB 4-9

Abbildung 4.9: Ausdruckssemantik
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01-v gD

D30 =(/)d el ‘(0)p=: od[()/]0
asfey = od[7g]%z sty * o| U

onu = od[7g]%z strer < (0d].1]0)d[,1]0

/

\

asfe} = 0d][79]9% sirey ¢ O

| p=: od| 1 44 1110
anJy = od[7g]% sies < od] 110 ; ﬁ

/

(od['1]2)d[c1]o=: od[c1l1]D

007120 = (/)d sey [0d[ 7]z /0]o=: od[7=:/]0

S =8 X 1 Xpwd ) NNUBWASSSUNSIOMUY

Abbildung 4.10: Anweisungssemantik
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Deklarationssemantik: D : Decl x U xS -+ U x S

D[AcAvAIps = DIAND[AVI(D[ACTPS))
, falls diff-id(AcAy Ap)

Dle]po = po
D[ lpo:=plii/Z1,....1./7:]0
D lpo:=

P /sty s L/ On]O[0U41/0, . O /O]
mit / = hochster Index eines belegten Speicherplatzes in
D[ B B,:]po =

pl/1/61,...,1./6,]c

mit 0; := B[B;]pl/i/61,...,1,/0,] fir 1 <i<n

Blocksemantik: B : Block x U x S -» S

BlAl]po := C[I'](D[A]po)

Programmsemantik: # : Prog") x 2" -+ 7"

M| B](z1,...,zs) == (c(04),...,0(0))

mit 6 := B[B]pol/i /ot1,...,],/0]C0[01 /21, 0/ 7)]

CB 4-11

Abbildung 4.11: Deklarationssemantik
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Ty 9D
o1 | NIVN Ov. o Ov. Qv
0(0]0 eV Y €8 ¢ |Cl
% ” _ _ ” _ _ b _ L
[0V
‘7 ren‘y o0.d
{1 TeAdy 1noJul uorsIny iz "dsg
Y UOA SuUnga3wnSUOnBIR[Y(] AP JNe. ISTOMIdA G|
o1 . NIVN Ov | Og | Ov
vLp IS m m m
0(0]0 eV vis V1S 1!

E—rl TE T _

1Y UOA JNIny "7 WIp YorU pueisny ‘/- g0 910 UoA wweidold :1 ‘dsg

SIS[[OYIIZJNE T SIP 9STOMSIAQTY

Abbildung 4.12: Arbeitsweise des Laufzeitkellers
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Abbildung 4.13: Semantik
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Beispiel zur Ubersetzung von BSP in ZP—Code

)
\
B - A
F v A
|
I'r
\ J J /
o I
/
trans( AI') = 1:CALL(ar,0,1);
2 : IMP(0);

bt(AF, StI/OaaF7 1)

mit st;o(X) = (var,0,1)

CB 4-14

Abbildung 4.14: BeispieltUbersetzung BSP in ZP
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bt(AF,St]/O,ar,l) = dt(A,up(A,st]/O,al,1),a1,1)
Ct(F,Up(A,St]/O,Cll,1),611",1)
a> : RET;

Up(A, sty0,a1,1) = st/ (var,1,1), 7 /(proc,aiy, 1,0)]

5t
bt(BF,E,thZ)
ct(I'r,st,a112,2)
a3 : RET;
ar : LIT(1);
STO(0,1);
CALL(a11,0,0);
LOAD(0,1);
STO(1,1);
ct(T'p,st,a11,2) = sbt( ,st,apy,2)
a4 : JFALSE (as);
ct( ,St,ag+1,2)
as .
sbt ( ,st,a11,2) = ajp:LIT(1);
LOAD(2, 1);
LT;
ct( stoag+1,2) = cff ,st,as+1,2)
Ct( ,E,a6,2)
Ct( ,E,a7,2)
= as+1:LOAD(1,1);
LOAD(2,1);
MULT;
STO(1,1);
LOAD(2,1);
LIT(1);
SUB;
STO(2,1);
CALL(ay1,1,0)

dt(A,E,al, 1)

ct(I',s7,ar, 1)

CB 4-15

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

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

apy : LIT(1); ail =3
LOAD(2,1);
LT;

ayq JFALSE(CZ5); aq = 6
LOAD(1,1);
LOAD(2,1);
MULT;
STO(1,1);
LOAD(2,1);
LIT(1);
SUB;
STO(2,1);
CALL(an, 1,0);

Cl32a5ZRET; 613:16:615

arILIT(l); ar = 17
STO(0,1);
CALL(CIU,0,0);
LOAD(0, 1);
STO(1,1);

aj . RET; a) = 22

CB 4-16

Abbildung 4.16: Ergebnis der Berechnung des Beispiels
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Berechnungsprotokoll fiir X = 3:

meBZ deDK pEPK
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Y p— p— p—
aaaaaad
OO OO O
6666666666666666666
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@\l [q\! — —

4326(h&0ﬂ

116
000
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000
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WWr W Wrdr = Wr =N WMNMNA W W= WNMO WAIAN— W wWw——O W www\o ww

CB 4-17

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

Int: (* Z 1st eine ganze Zahl *)
lde: (* / ist ein Bezeichner *)
Decl : A = AcAyvAp
Ac = g
Ay = g
Ap = g B;...
(* formale Wert- und Vari;ilglenpara—
meter *)
AExp: E == Z|I|(Ei1+Ey)]...
BEXpI BE = Ei<E> | BE | BE, BE> ‘
V: vV o u= (* Variablenparameter *)
Cmd: TI' == E|I(E E, |
(* aktuelle Paramet:e}(ausdrﬁcke) *)
1—‘1 Fn ‘
E [ EdoTIl
Block: B := A
Prog : P = B (*n>1%)

CB 4-18

Abbildung 4.18: Syntax von BPS mit parametrisierten Prozeduren
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Stackmaschine fiir Zwischencode

Zustandsraum:
T hohe Adressen
Instruction : aktuelle Wert- und
Counter 1€ : Variablenparameter
Frame . .
Pointer FY statischer Verweis
Riicksprungadresse
Stack - .
Pointer SP \ dynamischer Verweis
Index .
Register R lokale Variablen
l niedrige Adressen

nur noch ein Keller fiir Daten und Aktivierungsblocke

Kellerspeicherzellen mit fester Adresse

SP zeigt auf Kellerspitze (unten)

FP zeigt auf den //—Eintrag des obersten
Aktivierungsblocks

CB 4-19

Abbildung 4.19: StackmaschinarfZPP-Code
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Ubersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode

trans( )=
1: PUSH FP;
2 CALL ar-: Anlegen von s/ und ra
3:JMPQ;
bt( 7St1/07aF7 170>
bt(AL',st,a,l,r) =
dt( ,Up( ,St,a.l,l),a.l,l)
a. PUSH FP;
— 1 LOAD FP,SP; Entry—Code

— : SUB SPsize(Al);
ct(l,up(A,st,a.1,1),a+3,1)

— :LOAD SPFP,
— : POP FP; Exit—Code
—:RET r+1;

dt( ,stya,l) ==

bt(B,st’,a.1,l+1,p+q) bt(...)
falls diff-id(/,,...,7,,/1,...,/,) and diff-id(...)
wobei st' := st/ /(var,l+1,p+q+2),...,
/(var,l+1,q+3),
/(vpar,l+1,qg+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( ,stya,l) ==
et(E,st,a,l)
if st(/) = (var,dl,o) then
if | —dl =0then —: POP (FP+o);
if l—dl=k+1then —: LOAD R,(FP+2);
— :LOAD R,(R+2);
: k—mal
— :LOAD R, (R+2);
— : POP (R+o0);
if st(/) = (vpar,dl, o) then
if | —dl =0then —: LOAD R, (F P+o);
— :POP (R);
ifl—dl=k+1then —: LOAD R,(FP+2);
— :LOAD R,(R+2);
: k—mal
— :LOAD R, (R+2);
— :LOAD R, (R+o0);
—: POP (R);

CB 4-21

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

ct( ,stya,l) ==
if st(/) = (proc,ca,dl,t) and
typ(~£;) =int and
st(V;) = (var,lj,0;) then

et(E£,,st,a,l)

: aktuelle Wertparameter

et(£,,st,a,l)

ifl—1; =0then — : PUSH FP+oy;

ifl—1, =k+1then —: LOAD R,(FP+2);
— :LOAD R,(R+2);

: k—mal
— :LOAD R,(R+2);
— :PUSH R+o;1;
L (* analog fiir 2,...,g *)
if |—dl =0then —: PUSH FP,
ifl—dl=k+1then —: LOAD R,(FP+2);
— :LOAD R,(R+2);
: k—mal
— :LOAD R, (R+2);
— : PUSH R;
— :CALL ca;
(Ansonsten bleibt ct unverindert.)
CB 4-22

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

et(/,st,a,l) :=
if st(/) = (const,Z) then a: PUSH Z;
if st(/) = (var,dl,o) then
if I —dl =0then a: PUSH (FP+o);
if | —dl =k+1then a: LOAD R,(FP+2);
—:LOAD R, (R+2);
: k—mal
—:LOAD R, (R+2);
— : PUSH (R+o0);
if st(/) = (vpar,dl, o) then
if | —dl =0then a: LOAD R, (F P+o);
— : PUSH (R);
if | —dl =k+1then a: LOAD R, (FP +2);
—:LOAD R, (R+2);
: k—mal
—:LOADR,(R+2);
LOAD R, (R+0);
PUSH (R);

(Ansonsten bleibt et unverindert.)

CB 4-23

Abbildung 4.23:Ubersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode IV
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Syntax von PSSD
Int:
Bool: B
Real : R
Const: C
|de:
Typ: T
Var : \%
Exp:
Cmd:
Decl :
At
Prog:

true| false

Z|B|R

I|Bool | Int | Real |
array [Z,..Z,| of T |

recordly : Ty;...;1,: T,, end
I|VIE]| VI
Clv| |
Vi=E| | |

At

’ Cl Cn
S‘typell :T17 7111_ ns

| T; T,

CB 4-24

Abbildung 4.24: Syntax von PSSD
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Abbildung 4.25: statische Semantik von PSSD
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9C-v 9O

,, JOLI9 ouwn—uny
D
(4“4 P'dOLS) 8P
(yz:pa+uw)ueyl iz >2> 1z p=:(y'z: pw)[(2z‘'2)ovr]o

:UQZUQISARIIY 19q [[ONIUOIIAZINe
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Abbildung 4.26: Codeifr AM mit DK und HS
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Symboltabelle: Informationen iiber Speicherbedarf und
Offsets

st € Tab:
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 Idex N)* x N
U {var} x ldex N

Fiir 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(A,st) =
st[Bool/(type,bool, 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 zugehorigen

Typbezeichner:

vtyp(1,st) :=if st(I) = (var,J, k) then J
vtyp(V[E],st) :=if vtyp(V,st) = I and
St(l) — (type7array7zl7227‘]7n)
then J
vtyp(V.1,st) := if vtyp(V,st) = J and st(J) =
(type7 record,Sl,Jl,O, e )Sna*]nap?Q)
and I = S;
then J;

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

vt(1,st) :=if st(I) = (var,J, k) then LIT k;
Vt(V[E],st) ;= if vtyp(V,st) =1

and st(I) = (type,array,Z,,Z,,J,n)
and st(J) = (type,...,k) then
vt(V,st)
et(E,st)
JAC(ZlazZ);
LIT Zy;
SUB;
LIT k;
MULT;
ADD;

vt(V.1,st) .= if vtyp(V,st) =J and st(J) =
(typea record)Slajlapl? e 7Sn7Jn?pn7Q)
and I = S; then
vt(V,st)
LIT p;;
ADD;

CB 4-28

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

Ubersetzungsfunktion | €t : Exp x Tab -+ Code |erzeugt den

iblichen DK-Berechnungscode, wobei jetzt Variablenwerte mit
LODI geladen werden:

et(Z,st) :=if st(I) = (const,C)
then LIT C;
elseif st(I) = (var,J,k)
and st(J) = (type, bas, 1) then
LIT k;
LODI;

et(C,st) :=LIT C,

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

et(E) + Ey,st) := ... (wie bei PSA)

Ubersetzungsfunktion | ¢t : Cmd x Tab -+ Code |:

ct(V:=E,st) :=vt(V,st)
et(E,st)
STOI;

(sonst wie PSA)

CB 4-29

Abbildung 4.29:Ubersetzung von PSSD I



Kapitel 5

Exkurs: Yacc

5.1 Automatische Parsergenerierung mit Yacc

Parsergenerierung einschlie3lich synthetischer AttributauswertéidR(1)). Yacc stehtiir Y etAnother
CompilerCompiler (1995).

Mit lex wird aus einer lex-Spezifikation eitex.yy.c -Datei erzeugt (der Scanner in C). Mécc
wird eine yacc-Spezifikation in eiydab.c  undy.tab.n  (Datei mit Tokennummern) umgewandelt.
Diey.tab.h dient als Eingabelir lex . Mit Hilfe des C-Compilers wird dann ein ausfrbarer Parser
erzeugt.

5.1.1 Aufbau einer Yacc-Spezifikation

Eine yacc-Spezifikation hat eigénliche Struktur wie die lex-Spezifikation. Sie besteht aus drei Tei-
len, die durcheygetrennt sind.

1. Definitionen

« von Token: z.B%token NAME NUMBER
Beachtenicht deklarierte Token bglich, Benutzung '...", z.B+', '=

» C-Code fir Definitionen (Datenstrukturen, includes,). Bezeichnung¥ C-Code %}

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

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

expr : expr '+ NUMBER { $$ = $1 + $3 }
| NUMBER {$$ =91}

Die lex-Attribute sind bestimmt durch den Anfang des Scanneraexitym .

3. C-Funktionen zur direkterlUbernahme in die Datgitab.c . Verwendung bei Attributfunktionen.
Passende lex-Spezifikation zu obigen Beispiel:
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130 5.2 Behandlung von Konflikten in Yacc

%{
#include "y.tab.h"
extern int yylval;
%}

%%

[0-9]+ { yylval = atoi(yytext); return NUMBER; }
[a-zA-Z]+ { return NAME; }

[ M] * Leerzeichen */

\n { return 0; }
{ return yytext[0]; }

%%

weitere Moglichkeiten

* mehrere synthetische Attribute mit C-Strukturen

inherite Attribute mit C-Funktionen; Zugriff auf vorher berechnete, tiefer im Stack liegen-
de Werte durcl$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 vO=vl

[.0=1
L—-LB v0O=2xvl+v2
[.0=1.1+1

N—L vO=vl
N—LL vO=vl4v2/2?2

5.2 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 my
yacc: 1 rule never reduced
yacc: 1 reduce/reduce conflict

Die Option,,-v “ im obigen Beispiel erzeugt die Datgpbutput  mit Zusatzinformationen. Aufgrund
des reduce/reduce-Kq_aniktes wigchris “ immer zu,girls “ reduziert. Eine mgliche Losung fir
dieses Problem ist eirenderung der Grammatik:

S: qirls
| boys
| either

girls: Alice;
boys: Bob;

either: Chris;

Beachte:Es kommt zu eineAnderung des Parsebaums es sind also evtl. weiter&nderungen in
anderen Phasen der semantischen Analyse erforderlich.

5.3 Prazedenz von Operatoren in Yacc

Assoziativitit und Pazedenz werden gleichzeitig festgelegt. Syntax:
%|left|right] OP11---0P1n
%(left|right] OPm1-.-0Pmn
» Operatoren ireiner Zeile haben angegebene AssoziadivitndgleichePrazedenz.
* In spateren Zeilen deklarierte Operatoren habeaihlere PAzendenz.
5.3.1 Exkurs: Kodierung der Prazedenzregelniir arithmetische Ausdriicke Giber der
Grammatik
Idee:+|— und=|/ in getrennten Regeln

expr: expr '+ mulexp

| expr - mulexp
| mulexp
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5.3 Prazedenz von Operatoren in Yacc

mulexp: mulexp * primary
| mulexp /" primary
| primary

primary: (" expr )’
| '+ primary
| - primary
| NUMBER
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