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Kapitel 0

Einleitung

0.1 Definition (Compiler)
[20.04.2004]

Ein Compilerist ein Programmzur ÈUbersetzungvon PS-Programmen (Quellprogramme)in Èaquiva-
lenteMS-Programme (Zielprogramme).Wir fordernhierbei,daßderCompilerkorrektarbeitet.
PSbezeichnehierbeieinehÈohereProgrammiersprache,beidenenwir folgendeTypenunterscheiden:

imperative PS: Variablen,Wertzuweisungen,Kontrollstrukturen,Datenstrukturen

deklarative PS: funktionaleundlogischeSprachen(→ Vorlesung
”
FormaleSprachen“ )

nebenläufige PS: kommunizierendeProzesse,verteilteSysteme

objektorientierte PS: Klassen,Vererbung

Wir betrachtenhier imperative Programmiersprachen.
MS bezeichnedieMaschinenspracheaufdemGrundkonzeptdesvon-Neumann-Rechners. Die Menge
derelementarenMaschinenbefehlelÈaßtsichdabeiwie folgt aufteilen:

RISC: ReducedInstructionSet Computer

CISC: Complex InstructionSet Computer

0.2 Aspekte einer Programmiersprache

1. Syntax: formalerhierarchischerAufbaueinesProgrammsausstrukturellenKomponenten

2. Semantik: BedeutungeinesProgramms,ZustandstransformationeinerabstraktenMaschine

3. Pragmatik: benutzerfreundlicheFormulierung,natÈurliche Sprache,MaschinenabhÈangigkeiten
(compileroptions)

Definition: Äquivalenz von Programmen: Zwei Programmesind Èaquivalent, wenn sie semantisch
gleichsind.
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8 0.3 Struktur eines Compilers

0.3 Struktur eines Compilers

Ein Compilerist in logischunabhÈangigePhasenaufgeteilt,die aberverzahntals Passes (L Èaufe)ab-
laufen.Wir unterscheidendie Analysephase unddie Synthesephase. Eine ÈUbersichtÈuberdasZusam-
menspieldereinzelnenPhasengibt Abbildung1.

0.3.1 Analyse

Bei der Analysewird die syntaktischeStrukturbestimmtund Fehlererkannt.Sie wird unterteilt in
folgendeSchritte:

lexikalische Analyse: ErkennungvonSymbolen,TrennzeichenundKommentaren(implementierbar
durchendlicheAutomatendurchErkennungvon regulÈarenAusdrÈucken)

syntaktische Analyse: ErkennungdeshierarchischenProgrammaufbausund DarstellungdesAuf-
bausdurcheinenAbleitungsbaum(implementierbardurchCFGs (kontextfreie Grammatiken)
undKellerautomaten)

semantische Analyse: KontextabhÈangigkeiten, statischeSemantik,Typinformationen,attributierte
GrammatikenergebendanneineAttributierungdesAbleitungsbaums

0.3.2 Synthese

Die SyntheseerzeugtMS-CodeausdemattributiertenAbleitungsbaum,undl Èaßtsichin diefolgenden
Schritteunterteilen:

Zwischencodeerzeugung: ÈUbersetzungin Zwischencodef Èur eine abstrakteMaschine(kann auch
fehlen,erhÈohtbeiVorhandenseindiePortabilitÈat)

Optimierung: VerbesserungvonLaufzeitundSpeicherbedarf

Codegenerierung: ef�ziente Verwendungvon Registernund MS-Befehlssatzzur Erzeugungvon
MS-Code

0.3.3 Frontend / Backend

BeimCompilerunterscheidenwir zwischendemFrontend, welchesMS-unabhÈangigarbeitetunddem
MS-abhÈangigenBackend. DasFrontendist zustÈandigf Èur die Analyseund die Zwischencodeerzeu-
gung.Ggf. wird eineMS-unabhÈangigeOptimierungvorgenommen.DasBackendschließlichgene-
riert danndenMS-CodeundnimmtMS-abhÈangigeOptimierungenvor.

Definition: One-Pass,n-Pass-Compiler, wobein ist die AnzahlderL ÈaufedurchdasQuellprogramm
ist
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Quellprogramm
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CB 1-1

Abbildung1: StruktureinesCompilers
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Kapitel 1

LexikalischeAnalyse

Im Folgendenwird davon ausgegangen,daßdaszu ÈubersetzendeProgrammalsCharacterstringvor-
liegt. Wichtig ist hierdieUnterscheidungzwischenZeichenundSymbolen.

Ausgangspunkt: QuellprogrammP alsZeichenfolge,mit:

Σ0 : Zeichensatz(ASCII, Unicode)
a ∈ Σ0 : Zeichen,lexikalischesAtom
P ∈ Σ∗0 : Quellprogramm

P ∈ Σ∗0 besitztaufgrundderPragmatikvonPSeinelexikalische Struktur:

• natÈurlicheSprachef Èur BezeichnerundSchlÈusselwÈorter

• mathematischeFormelsprachef Èur Zahlen,Formeln

• Leerzeichen,Zeilenwechsel,EinrÈuckungen(Tabulatoren),. . .

• Kommentare,alsauchdirekteCompileranweisungen(Pragmas)

Der syntaktischeAufbauermÈoglicht eineguteLesbarkeit undWartbarkeit, die f Èur denCompileral-
lerdingsirrelevantist.
Die Semantikvon P unddamitdie ÈUbersetzung(als SemantikerhaltenderProzess)ist syntaxorien-
tiert: siefolgt demhierarchischenProgrammaufbau.Dabeiist derpragmatischeAspektirrelevant.

1. Beobachtung: SyntaktischeAtome (Symbole) werdendargestelltals Folgen lexikalischerAto-
me,sogenannterLexeme (ZeichenreihendieSymboledarstellen).Die ersteAufgabederlexikalischen
Analyseist damitdieZerlegungdesQuellprogrammsP in eineFolgevonLexemen.

2. Beobachtung: FÈur die syntaktischeAnalyseist derUnterschiedvon Lexemenoft irrelevant(z.B.
Bezeichner).LexemewerdendaherzuSymbolklassen zusammengefaßt.DieseSymbolklassenwerden
dannalsToken (zumBeispielid, num) dargestellt.Esist beispielsweiseunerheblich,obaneinerStelle
derWert10oderderWert20steht,lediglichdieSymbolklasse(beispielsweiseZahlwort, Bezeichner,
etc.)ist relevant.BezeichnermÈussennichtunterschiedenwerden.

1. Aufgabe: ZerlegungdesQuellprogrammsin eineFolgevonLexemen.

11



12 1.1 Scanner-Konstruktion

Die syntaktischeAnalysebearbeiteteineTokenfolge.Ein Symbolwird durcheinzusÈatzlichesAttribut
fÈur diesemantischeAnalyseunddieCodegenerierungidenti�ziert. Symbol= (Token,Attribut).

2. Aufgabe: TransformationeinerLexem-Folgein eineSymbolfolge.

Definition: Lexikalische Analyse: ZerlegungeinesQuellprogrammsin eineFolgevon Lexemenund
derenTransformationin eineFolgevonSymbolen.

Definition: Scanner (in derLiteraturauchLexer): Der Scannerist ein Programmf Èur die lexikalische
Analyse(sieheAbbildung1.1).
WichtigsteSymbolklassen(Lexemklassen):

• Bezeichner (Zeichenreihenmit AusnahmevonSchlÈusselwÈorter)

• Zahlwörter

• Schlüsselwörter (Identi�zierung ÈuberSymboltabelle)

• Einfache Symbole: einSonderzeichen(+,−,∗,(, ., ; , . . .), bildet jeweilseineSymbolklasse

• Zusammengesetzte Symbole: FolgevonzweiodermehrSymbolzeichen(:=,∗∗,<=, . . .), bilden
ebenfallseineSymbolklasse

• Leerzeichen: , . . . , . . .

• Spezielle Symbole: Kommentare,PragmasvonCompileroptionen

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

Definition: Attribute: Zeigerin Symboltabelle,BinÈardarstellungeinerZahl, leer bei Symbolklassen
mit einemSymbol

Feststellung: SymbolklassensindregulÈareMengen→ BeschreibungdurchregulÈareAusdrÈucke; Er-
kennungdurchendlicheAutomaten.AutomatischeScannergenerierung,z.B.mit lex (UNIX).

1.1 Scanner-Konstruktion
[21.04.2004]

(Hinweis:in fr ÈuherenVorlesungenwurdenregulÈareAusdrÈuckemit
”
RA“ bezeichnet)

Definition: reguläre Ausdrücke: FÈureinAlphabetΣ ist dieMengeRegE(Σ) derregulÈarenΣ-AusdrÈucke
de�niert durch:

• Λ ∈ RegE(Σ),Σ⊆ RegE(Σ)

• α,β ∈ RegE(Σ)y (α∨β),(α ·β),(α∗) ∈ RegE(Σ)

IhreSemantik:

• [[.]] : RegE(Σ)→ p(Σ∗)

• [[Λ]] := /0
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• [[a]] := {a}
• [[(α∨β)]] := [[α]]∪ [[β]]

• [[(α ·β)]] := [[α]] · [[β]]

• [[(α∗)]] := [[α]]∗ =
S¥

n=0 [[α]]n

Der folgendeTeil bis zumeinfachenMatchingProblemist nicht BestandteilderVorlesungim Som-
mersemester2004.

• [[Λ∗]] := [[Λ]]∗ = /0∗

• L∗ =
S¥

n=0 Ln,Ln = {w1w2 . . .wn|wi ∈ L}=

n︷ ︸︸ ︷
L ·L ·L · . . . ·L

• Ln ·Lm = Ln+m,L0 ·Lm = Lm,L0 := {ε}

1.1.1 DaseinfacheMatching-Problem

Entscheidef Èur α ∈ RegE(Σ) undw ∈ Σ∗ ob w ∈ [[α]] oderw 6∈ [[α]]. Hilfsmittel hierzusindendliche
Automaten

A =< Q,Σ,δ,q0,F >∈ NFA(Σ)

mit δ : Q× (Σ∪{ε})→ p(Q), Σe := Σ∪{ε} (Epsilon-Transitionensindzugelassen)
undq0 ∈ Q,F ⊆ Q.

Definition: FÈur T ⊆ Q ist die ε-Hülle ε(T ) de�niert durch

• T ⊆ ε(T )

• q ∈ ε(T )y δ(q,ε)⊆ ε(T )

Definition: Die erweiterte Transitionsfunktion δ : P(Q)×Σ∗→ P(Q) ist de�niert durch:

• δ(T,ε) := ε(T )

• δ(T,wa) := ε(
S

q∈d(T,w) δ(q,a))

A erkenntdieSpracheL(A) := {w ∈ Σ∗|δ({q0},w)∩F 6= /0}

DFA-Methode

Die DFA-Methodezur L ÈosungdesMatching-Problems(bekanntausder ATFS-Vorlesung)ist wie
folgt de�niert:

α ∈ RegE(Σ)
(1)−→ A(α) ∈ NFA(Σ)

(2)−→ A(α)P ∈ DFA(Σ)

mit [[α]] = L(A(α)) = L(A(α)P).

(1) MethodevonThompson(SatzvonKleene),linearerPlatzundZeitbedarf
(2) Potenzmengenkonstruktion,exponentiellerPlatzundZeitbedarf

TrotzaufwendigerKonstruktion,entscheidetA(α)P in |w|+1 Schrittenob w ∈ [[α]] odernicht.
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NFA-Methode

Die NFA-Methodezur L ÈosungdesMatching-Problemsverbessertden Platzbedarf,benÈotigt dafÈur
jedocheinelÈangereLaufzeit.Der Automatwird in Bezugauf die zu prÈufendeEingabew konstruiert,
durchVerzichtauf volle Potenzmengen-Konstruktion.Da die Eingabew ∈ Σ∗ bekanntist, reichtdie
Potenzmengen-Konstruktionf Èur den

”
Lauf von w durchA(α)“ .

DerAlgorithmusist in Abbildung1.3gegeben.
Die KomplexitÈatdesAlgorithmusist wie folgt gegeben:

Platz: O(|α|+ |w|)

Zeit: O(|α| · |w|)

Kombination von NFA- und DFA-Methode

Esist eineOptimierungmÈoglich, indembereitsberechneteTransitionenδ(T,a) im Cachezwischen-
gespeichertwerden.

1.1.2 Daserweiterte Matching-Problem

Definition: Seienα1, . . . ,αn ∈ RegE(Σ) undw ∈ Σ∗.
Sei ferner∆ := {T1, . . . ,Tn} ein Alphabetvon Token zur Beschreibung der ZugehÈorigkeit zu einem
Ausruck.
Wenn w = w1w2 . . .wk und w j ∈ [[αi j ]] mit 1 ≤ i j ≤ n f Èur j = 1. . .k, dannheißt (w1, . . . ,wk) eine
Zerlegung von w bezüglich α1, . . . ,αn und v = Ti1 . . .Tik eineAnalyse von w bezüglich α1, . . . ,αn. v
reprÈasentiertdie lexikalischeStrukturvon w bezÈuglich α1, . . . ,αn.

Aufgabe: Analysebestimmenbzw. Fehlermelden.

Hinweis:WederdieAnalysenochdieZerlegungsindeindeutigbestimmt.

Konventionen für Eindeutigkeit

1. PrinzipdeslÈangstenMatch(maximal munch) f Èur dieEindeutigkeit derZerlegung.

Definition: EineZerlegung(w1, . . . ,wk) von w bezÈuglich α1, . . . ,αn heißtlm-Zerlegung (
”
lon-

gestmatch“ ), wennf Èur alle j = 1. . .k undx,y ∈ Σ∗ und p,q ∈ {1, . . . ,n} gilt:

w = w1w2 . . .w jxy,w j ∈ [[αp]],w jx ∈ [[αq]] y x = ε

Folgerung: FÈur w,α1, . . . ,αn gibt eshÈochstenseinelm-Zerlegung.Motivation f Èur die lm-Zer-
legungist unteranderemdasFindendeslÈangstenBezeichners.

2. PrinzipdeserstenMatch(bzgl.α1, . . . ,αn) fÈur dieEindeutigkeit derAnalyse.

TrotzderEindeutigkeit derlm-ZerlegungsindmehrereAnalysenmÈoglich,weil [[αp]]∩ [[αq]] 6= /0
mÈoglich.
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Konvention: derersteMatchin derFolge α1, . . . ,αn zÈahlt.

Definition: Sei (w1, . . . ,wk) eine lm-Zerlegung und v = Ti1 . . .Tik eine (zugehÈorige) Analyse
von w bezÈuglich α1 . . .αn. Dannheißtv eineflm-Analyse (

”
�rst longestmatch“ ), falls f Èur alle

j = 1, . . . ,k undµ = 1, . . . ,n gilt:

w j ∈ [[αµ]] y i j ≤ µ

Folgerung: FÈur w,α1, . . . ,αn gibt eshÈochstenseine�m-Analyse.Sieexistiertgenaudann,wenn
die lm-Zerlegungexistiert.

Berechnung der flm-Analyse
[23.04.2004]

Als Voraussetzunggelteim Folgenden:α1, . . . ,αn ∈ RegE(Σ), o.B.d.A.ε 6∈ [[αi]] 6= /0, f Èur i = 1, . . . ,n.
Seifernerw ∈ Σ∗ und∆ = {T1, . . . ,Tn} dasTokenalphabet.

1. Konstruieref Èur i = 1, . . . ,n:

Ai =< Qi,Σ,δi,q
(i)
0 ,Fi >∈ DFA(Σ)

sodaß[[αi]] = L(Ai)

2. Bilde ausdiesendenProduktautomatenA =< Q,Σ,δ,q0,F >∈ DFA(Σ), mit

Q := Q1× . . .×Qn

q0 := (q(1)
0 , . . . ,q(n)

0 )

δ((q(1), . . . ,q(n)),a) := (δ1(q(1),a), . . . ,δn(q(n),a))

(q(1), . . . ,q(n)) ∈ F :xy ∃ i ∈ {1, . . . ,n},q(i) ∈ Fi

Danngilt: L(A) =
Sn

i=1 [[αi]]

ZerlegeF wegenderEigenschaft
”
�rst match“ in F = ·∪n

i=1F(i) durchdieForderung

(q(1), . . . ,q(n)) ∈ F (i) :xyq(i) ∈ Fi undq( j) 6∈ Fj ∀1≤ j < i

Danngilt:

δ(q0,w) ∈ F (i)xyw ∈ [[αi]] undw /∈
i−1[

j=1

[[α j]]

Definition: q ∈ Q heißtproduktiv :xy∃v ∈ Σ∗ : δ(q,v) ∈ F

P ist dieMengederproduktivenZustÈande,also:F ⊆ P.

Bei derMinimierungdesAutomatengibt eshÈochstenseinenunproduktivenZustand,nÈamlich
den,derdie leereSpracheakzeptiert.
MinimierungdesAutomaten:Einteilungin ÈAquivalenzklassen
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3. ErweitereA =< Q,Σ,δ,q0,F > zudemBacktrack-DFA B mit Ausgabe.

Idee: Einweg-Lesebandmit zweiK Èopfen:

• BacktrackKopf b zurMarkierungeinesMatches

• Lookahead-Kopf l zurBestimmungdeslÈangstenMatches

Kon�gurationsmengevonB: ({N}∪∆)︸ ︷︷ ︸
Mode

×Σ∗QΣ∗︸ ︷︷ ︸
Eingabe

×∆∗{ε, lexerr}︸ ︷︷ ︸
Ausgabe

Anfangskon�guration f Èur w ∈ Σ∗: (N,q0w,ε)

Transitionen:q′ := δ(q,a)

(a) normalmode(Matchsuchen):

(N,qaw,W ) `





(N,q′w,W ) falls q′ ∈ P\F
(Ti,q′w,W ) falls q′ ∈ F(i)

Ausgabe:W · lexerr falls q′ 6∈ P

(b) backtrackmode(lÈangstenMatchsuchen):

(T,vqaw,W ) `





(T,vaq′w,W ) falls q′ ∈ P\F
(Ti,q′w,W ) falls q′ ∈ F(i)

(N,q0vaw,WT ) falls q′ 6∈ P

(c) Eingabeende

(N,q,W ) ` Ausgabe:W · lexerr falls q ∈ P\F
(T,q,W ) ` Ausgabe:W ·T falls q ∈ F
(T,vaq,W ) ` (N,q0va,WT ) falls q ∈ P\F

Danngilt f Èur w ∈ Σ∗:

(N,q0w,ε)
∗
` W ∈ ∆∗ xy W istflm−Analysevonw

(N,q0w,ε)
∗
` W · lexerr xy esgibtkeineflm−Analysevonw

DerZeitaufwandbetrÈagtim worst-caseO(|w|2).

Beispiel:α1 = abc α2 = (abc)∗d w = (abc)m erfordertO(m2) Schritte.

VerbesserungdurchTabular-Methode(vgl. KMP f Èur stringpatternmatching)in Linearzeit.

Lit: TH. Raps
”

MaximalMunchTokenizationin LinearTime“ ACM-TOPLAS20(1998)
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1.2 Praktische Aspekte der Scanner-Konstruktion
[27.04.2004]

Unterscheide

- automatischeScannererzeugung(lex, u.a.)mit bel.α1, . . . ,αn

- Scanner-Konstruktionf Èur einePSmit speziellemα1, . . . ,αn

• SpracherweiterungvonRegE(Σ) zureinfacherenBeschreibungvonSymbolklassen(AbkÈurzun-
gen,regulÈareDe�nition)

a. VereinfachendeBezeichnungen:

– PrÈazedenzregelnzurVermeidungvonKlammern:∗> ·> ∨ (∗ bindetstÈarkerals·)
* · und∨ sindlinksassoziativ

* · wird weggelassen,| statt∨
* Beispiel:: (a∨ ((b∗) · c)), einfacher:a|b∗c

– AbkÈurzungen:

* α+ := αα∗ (
”
einmalodermehrmals“ )

* α?:= α|Λ∗ (
”
einmaloderkeinmal“ )

* [abc] := a|b|c
* [a− z] := a|b|c| . . . |z
* . := a| . . . |z (Σ = {a, . . . ,z}) DerPunktstehtf Èur alleZeichen

b. RegulÈareDe�nitionen: SchrittweiseBeschreibung von SymbolklassendurchzusÈatzliche

freigewÈahlteBezeichner.

id1 = α1 mit id1, . . . , idn 6∈ Σ
...
idn = αn undαi ∈ RegE(Σ∪{id1, . . . , idi−1}

Beachte:keineRekursion,EntschachtelungmÈoglich (Rekursion⇒ EBNF)

• Scanneref�zienz wichtig: hÈau�ger Aufruf desScannersbei der syntaktischenAnalysedurch

”
nexttoken“ .

– ProgrammierungdesScannersin Assembler

– ErzeugungdurchScannergenerator(z.B. lex)

• PrinzipdeslÈangstenMatch.Allgemein:beliebiglangerlook-ahead(Backtrack-Phaseerforder-
lich). Look-aheadvon2 Zeichenin Pascal,allerdingskanndieseBeschrÈankungdie lexikalische
AnalyseverÈandern.

Abweichungenvom lm-Prinzip mÈoglich, z.B. in lex: α/β Match von α erfordertzusÈatzlich
einenlook-ahead-string,welcherβ matcht.

• BesondereRolle von
”
blanks“ (Whitespace):Trennungvon eigentlichenLexemen,um mit 1-

lookaheadauszukommen.

• Attributberechnung:

– erneutesLesendesEingabestrings
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– Dezimalzahl BinÈarzahl(Lex: install num)

– Bezeichner:GleichheitprÈufen,VerwendungeinerSymboltabelle(Lex: install id), Ein-
trageinesBezeichersin LexTab,ZeigeralsAttribut.

– SchlÈusselwÈorter(alternativ) zunÈachstalsBezeichnerbehandeln,Symboltabellemit SchlÈu-
sselwÈorterninitialisieren.Die Attributberechnung(install id) liefert danndenSchlÈu-
sselwerttoken(z.B. (if, ) statt(id,→ SymTab)).

1.3 Automatische Scannergenerierung mit flex (lex )

Linux: > man flex, Unix-Tool (
”

fastlexical analyser“ )

scan.l︸ ︷︷ ︸
Lex−Spezifikation

lex−→ lex.yy.c︸ ︷︷ ︸
Scanner in C

cc−→ a.out︸ ︷︷ ︸
Ausführbarer Scanner

Programma.out−→ Symbolfolge Tokenfolgemit Atributberechnung

1.3.1 Aufbau einer Lex-Spezi�kation

Definitionen
%%
Regeln
%%
C Hilfsprozeduren

Definitionen (optional)

1. DirekterC-Code%{...C-Code ...%{

2. Substitutionen(regulÈareDe�nition)

3. StartzustÈande(zurEinleitungvonbesonderenPhasen)

Regeln

muster {aktion}

muster vonderFormregexp[/regexp]
aktion: C-CodezurBerechnungvon<Token,Attr>

FindenderpassendenRegel:

• longestmatch

• �rst match

• keinmatch−→ abfangenmit .|\n  Fehlerausgabe

Token werdenals ganzeZahlenkodiert.Attribute werdenÈuberdie globaleVariableyylval weiter-
geleitet.Am Fileendewird diebenutzerde�nierteProzedur

”
int yywrap (void)“ aufgerufen.Beim

RÈuckgabewert1 liefert lex eine
”
0“ umzucharakterisieren,daßkeinTokenmehrfolgt. Ist derRÈuck-

gabewert0, soscanntlex weiter.
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1.3.2 VerwandteProbleme

Teilwortsuchein Texten,Dokumenten,Dateien
Beispiel:(Unix) grep: Get RegularExpressionPrint
Syntax:grep expr files
Ausgabe:ZeilenderDateien,in deneneinMatchvonexpr vorkommt.



20
1.3

A
utom

atische
S

cannergenerierung
m

itflex
(lex)

Scanner Parser

Symbol-
tabelle

Quellprogramm
(Zeichenkette)

token

get next
token

Lexeme
Scanner

Symbole
(Token, Attribut)

Beispiel:

� � � � � � �� �� �� � � �� 	 � 
� � � 	 � 
 � � � � � � �

+

� � �
�� ��� p1

� ��� � �� �� �
� �� ��� p2

� � � � �� � � �
� ��� �� � � �  "! #

2

� �� � � � � � �
�
� � �

Hilfsmittel derScannerkonstruktion:

• ReguläreAusdr�ckeundendlicheAutomaten

CB 1-2

A
bbildung

1.1:S
canner
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Beispiel: Pascal / Teil 1: Symbolklassen

� Bezeichner: letter= [

�

-

�� - �]

digit = [

�

-

�

]

id = letter(letter| digit)*

� Zahlwörter: digits= digit+

(ohne Vorzeichen) optfrac= (.digits)?

optexp = (

�

[ �	� ]? digits)?

num= digitsoptfracoptexp

� Relat.Oper.: relop= 
 | 
� | � | 
� | � | � �

� Schl�sselwörter: if =


�

then= � �� �
else= � �� �

� Zwischenraum: blank= [ � � � � �]

blanks= blank+

CB 1-3

A
bbildung

1.2:S
ym

bolklassenin
Pascal,TeilI
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COMPILERBAU 2004 2

NFA±Methode

Eingabe: A ∈ NFA(Σ)

w∈ Σ¤ als w eof

Algorithmus:
T := ε({q0});
a := nextchar();
while a 6=eof do

T := ε(
S

q2T
δ(q;a));

a := nextchar();
endwhile
if T∩F6= /0 then ACCEPT

else REJECT

CB 1-4

Abbildung1.3:NFA-Methode
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Beispiel:Pascal/ Teil 2: DFA's (partiell)

if
� �

then
� � � �

else
� � � �

relop

�

	



	


 	

id

letter|digit

letter

num

digit

digit �

digit

digit � 
 | �

digit

digit

� digit

blanks

blank

blank

CB 1-5

Abbildung1.4:Pascal,Teil II
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Reguläre Ausdrücke in
�����

Syntax Semantik

normale Zeichen das Zeichen
���

,
�	�

,
��
���


, etc. wie in �
� alle Zeichen außer

���
�
Zeichen� eins der Zeichen; Bereiche ����� mögl.
���

Zeichen� keins der Zeichen
���

,
� � , ��� , etc.

�
, � , � , etc.

�
Text

�
Text ohne Interpr. von � , � , � , etc.

�
als 1.Zeichen eines RA: Zeilenanfang; ver-

braucht kein Zeichen
�

als 1.Zeichen eines RA: Zeilenende
�
S� RA zu Substitution S

r � ein– oder keinmal RA r

r  keinmal, einmal oder mehrmals RA r

r ! einmal oder mehrmals RA r

r
�
n;m} n bis m mal RA r (;m optional)

"
r # r

r1r2 Konkatenation

r1 $ r2 Alternative

Präzedenzregeln wie üblich
CB 1-6

Abbildung1.5:regulÈareAusdrÈucke in lex
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��
�� �� �� �	 
� � �� 
�� ��

� � � � �� �� � �� �

	 �� � � 
 �	 � � �� � �! �"  #$ % &'  %(  � � � )

� )
% $ ( ( $ # *+ , - � , . /

" � 0 � ( *1 , 2 /

%43 & #3 " � % $ ( ( $ # )5 � " � 0 � ( )

� �
6� 7 6 � � 	 � � � � �� � )

6
 6 � � � �8 � � � %( � � 	 � � � � #$ % &' � )

� % $ ( ( $ # ) � %43 & #3 " )9 � � �� � � � � 3 � � �� � � 	 � � � � �" � )

� 5 : � � 7 � �� � � 7 � � � �	 � � 6; �< = � � � < 	 � - 	 � � �	 � > � � > : � 6 � � � 	 ? � * 1 / � � )

� �
� � � � �� �� � �� � � 	 � � � � � � )

8 
 � � �� � � � 8 
 � �� �

� � � � 
 �	 � �

� �� � 	 � � 
 �	 � � � � � 	 ? �� � � �� � � 7 � 6( 
 �	 � � � : � 6 � 
 �	 �� �

)
� � � � �� � � � � 3 � � �� � � � � ) @ 9 -� < � � 7 7 � � 7 A 	 . 	 � � � �	 �B C � �� �< 8 � �� � D � 	 � � � 	 ? � � 9 @

CB 1-7

A
bbildung

1.6:S
cannergenerierungm

it
flex
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SyntaktischeAnalyse

[30.04.2004]

Aufgabe: ZerlegungderSymbolfolge,diederScannerausgibt,in syntaktischeEinheiten,bzw. (wenn
dasnichtmÈoglich ist) BehandlungsyntaktischerFehler.

Syntaktische Einheiten: Variablen,AusdrÈucke,Anweisungen,. . .

Beachte: SchachtelungsyntaktischerEinheiten,Baumstrukturim Unterschiedzur linearenSymbol-
folge (linearenStrukturfolge).

Definition: Parser: Ein Parserist einProgrammf Èur diesyntaktischeAnalyse.

Schnittstellen: sieheAbbildung2.4
BeschreibungdersyntaktischenStrukturdurcheinekontextfreie Grammatik (BNF, EBNF, Syntaxdia-
gramme).ErkennungundAnalysedurchKellerautomaten mit Ausgabe.

Problem:deterministischeSimulation.

AllgemeinerFall: beliebigeCFG (kontextfreie Grammatik):Tabularverfahrenvon Cocke, Yonnger,
Kasami(CYK) mit O(n2) Platz-undO(n3) Zeitbedarf.

Im Fall einerProgrammiersprache:spezielleCFG: AnalysedurchdeterministischeKellerautomaten
mit

”
input look-ahead“ , bei linearemPlatz-undZeitbedarf.

a. Top-Down-Analyse: KonstruktiondesAbleitungsbaums,vonderWurzelzudenBl Èatternhin, in
FormeinerLinksanalyse.

b. Bottom-Up-Analyse: umgekehrt,gespiegelteRechtsanalyse

2.1 Kontextfreie Grammatiken

FÈur kontextfreie GrammatikenG =< N,Σ,P,S >∈ CFG(Σ) geltenim weiterenVerlauffolgendeBe-
zeichnungskonventionen:

27
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A,B,C, . . . ∈ N Nichtterminalsymbole
a,b,c, . . . ∈ Σ Terminalsymbole
u,v,w, . . . ∈ Σ∗ TerminalwÈorter
α,β,γ, . . . ∈ χ∗ Satzformen(χ := N∪Σ)
A→ α ∈ P Produktion/ Regel

Definition: Die Ableitungsrelation⇒⊆ (χ∗)2 ist de�niert durch

α⇒ β :xy α = α1Aα2, A→ γ ∈ P

β = α1γα2

(Ein Nichtterminalsymbolin a wird ersetztdurchdie rechteSeite)

Gilt außerdem:α1 ∈ Σ∗, bzw. α2 ∈ Σ∗, so

α⇒
l

β bzw. α⇒
r

β

Sprechweise:Ableitungsschritt;Links-, bzw. Rechtsableitungsschritt

ErzeugteSprache:L(G) := {w ∈ Σ∗|S ∗⇒ w}

Offensichtlichgilt L(G) = {w ∈ Σ∗|S ∗⇒
l

w} undL(G) = {w ∈ Σ∗|S ∗⇒
r

w}
Beispiel:G : S→ aSb|ε
S⇒ aSb⇒ aaSbb

∗⇒ anSbn⇒ an · ε ·bn = anbn

�
�

�
�

�
�

�

�
�

�
�

� @ @
@

@
@

@
@

@
@

@
@

@

iS

iS

iS

a a ε b b

Abbildung2.1:DerAbleitungsbaum,derdiesyntaktischeStrukturvona2b2 bezÈuglichG reprÈasentiert

Definition: G heißteindeutig, wennesf Èur jedesw ∈ L(G) genaueinenAbleitungsbaumgibt.

Folgerung: G ist eindeutig,wennesf Èur jedesw ∈ L(G) genaueineLinksableitung(bzw. Rechts-
ableitung)gibt. In derRegel gibt eszu einemAbleitungsbaummehrereAbleitungen,abernur genau
eineLinks- bzw. Rechtsableitung.

Definition: G ist mehrdeutig, wennG nichteindeutigist.

2.1.1 l-Analyse,r-Analyse

Darstellungvon l/r-AbleitungendurchNummernfolgen

|P|= p, [p] := {1,2, . . . , p},Π : [p]
bijektiv−→ P
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Seii ∈ [p]:

wAα i⇒
l

wγα bzw. αAw
i⇒
r

αγw falls Πi := Π(i) = A→ γ

FÈur z = i1 . . . in ∈ [p]+ soll f Èur passendeα1 . . .αn−1 gelten:

α z⇒
l

β :xyα i1⇒
l

α1
i2⇒
l

α2 . . .
in⇒
l

αn = β

undα e⇒
l

α (ein
”
leerer“ l-Ableitungsschritt)

Definition: z heißtl-Analyse von α :xyS
z⇒
l

α.

Definition: z heißtr-Analyse von α :xyS
z⇒
r

α.

Bezeichnungskonvention:i ∈ [p],z ∈ [p]∗

Beispiel:sieheAbbildung2.5

2.1.2 Syntaxanalyse

Gegebenist eineGrammatikG ∈ CFG(Σ),w ∈ Σ∗. DafÈur: Berechnungeinerl- bzw. r-Analyse,falls
w ∈ L(G), andernfallsBestimmungdersyntaktischenFehler.

Generalvoraussetzung:G ∈ CFG ist reduziert, dh. f Èur jedesA ∈ N gibt esα,β ∈ χ∗ und w ∈ Σ∗, so
daßS

∗⇒ αAβ (A ist erreichbar)undA
∗⇒ w (A ist produktiv)

2.2 Top-Down Analyse mit LL(k)-Grammatiken
[04.05.2004]

Definition: Sei G ∈ CFG(Σ). Der (nicht-deterministische)TD-Analyseautomat von G ∈ CFG, (be-
zeichnetalsNTA(G)) ist gekennzeichnetdurch:

Eingabealphabet: Σ (ZustandsalphabetentfÈallt,
”
nureinZustand“ )

Kelleralphabet: χ
Ausgabealphabet: [p] = {1, . . . , p} (fallsp Regeln)
Kon�gurationsmenge: Σ∗×χ∗× [p]∗ (Kellerspitzelinks)

sowie Transitionenwie folgt:

• Ableitungsschritte(nichtdeterministisch):(w,Aα,z) ` (w,βα,zi) falls Πi = A→ β

• Vergleichsschritte(deterministisch):(aw,aα,z) ` (w,α,z) f Èur a ∈ Σ

Anfangskon�guration f Èur ein w ∈ Σ∗: (w,S,ε).
erfolgreicheEndkon�guration: (ε,ε,z).

Beachte: NichtdeterminismuswegenMehrdeutigkeit (A→ β|γ)

Satz: Der NTA(G) berechnetl-Analysen,dh.(w,S,ε)
∗
` (ε,ε,z)xy z ist l-Analysevon w.
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a

Keller

AusgabebandEingabeband

w z

Abbildung2.2:Analyseautomat

Beispiel:sieheAbbildung2.2undAusfÈuhrungin Abbildung2.6.

Beweis:
”
y“ Automatarbeitetkorrekt:

(∗) (w,α,y)
∗
` (ε,ε,yz)y α z⇒

l
w

Beweisvon (∗) durchInduktion Èuberk := |z|

Induktionsanfangk = 0 : (w,α,y)
∗
` (ε,ε,y): nurVergleichsschritte,alsow = α, esgilt (∗) mit w

e⇒
l

w.

Induktionsschrittk  k +1 : z = iz′,α = uAβ,w = uv,Π(i) = A→ γ

(w,α,y) = (uv,uAβ,y)
∗
` (v,Aβ,y) ` (v,γβ,yi)

∗
` (ε,ε,yiz′)

NachInduktionsvoraussetzung:γβ z0

⇒
l

v, unddamitfolgt (∗) wegen:

α = uAβ i⇒
l

uγβ z0

⇒
l

uv = w, also α iz0

⇒
l

w

Beweis:
”
x“ Èahnlich.

�

Ziel: NichtdeterminismusdesTD-Analyseautomatenvon G durchk-look-ahead auf derEingabebe-
seitigen,k ∈ N.

Definition: (�rst -Mengen).SeiG ∈CFG,α ∈ χ∗ undk ∈N. Dannde�nierenwir �rst k(α)⊆ Σ∗ durch
�rst k(α) := {v ∈ Σ∗|∃w ∈ Σ∗ : α ∗⇒ vw, |v|= k}∪{v ∈ Σ∗|α ∗⇒ v, |v|< k}

Folgerung:

i. �rst k(α) 6= /0, weil G reduziert.

ii. ε ∈ �rst k(α)xy k = 0 oderα ∗⇒ ε

iii. α ∗⇒ βy �rst k(β)⊆ �rst k(α)

iv. v ∈ �rst k(α)xy∃x ∈ Σ∗ : α ∗⇒
l

x,{v}= �rst k(x)



Kapitel 2. Syntaktische Analyse 31

�
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�
�

�
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v

Abbildung2.3: |v|= ky v ∈ �rst k(A)

LL(k): LesenderEingabevon linksnachrechtsmit k-Lookahead.BerechnungeinerLinksanalyse.

Definition: (LL(k)-Grammatik). SeiG ∈ CFGundk ∈ N. G ∈ LL(k) :xy FÈur alle Linksableitungen
derForm

S
∗⇒
l

wAα

l
↗ wβα ∗⇒

l
wx

↘
l

wγα ∗⇒
l

wy

gilt: �rst k(x) = �rst k(y)y β = γ.

Bemerkung:

• Linksableitungsschrittf Èur wAα ist durchdienÈachstenk auf w folgendenSymbolebestimmt.

• Der TD-Analyseautomatf Èur eineLL(k)-Grammatikkanndeterministischmit k-look-aheadauf
Eingabearbeiten.

[07.05.2004]

Problem:BestimmungderA-Regelausk-look-ahead.

Lemma: G ∈ LL(k)xy FÈur alleLinksableitungenderForm

S
∗⇒
l

wAα

l
↗ wβα

mit β 6= γ
↘

l
wγα

gilt �rst k(βα)∩ �rst k(γα) = /0.

Beweis:
”
↓“ (De�nition → Lemma)

Angenommen,β 6= γ, aberv ∈ �rst k(βα)∩ �rst k(γα). Dann muß βα ∗⇒
l

x und γα ∗⇒
l

y mit {v} =

�rst k(x) = �rst k(y).
Darausfolgt einWiderspruch,weil LL(k)-De�nition dannβ = γ erzwingt.

”
↑“ (Lemma→ De�nition)

Angenommen,Lemma-Eigenschaftgilt, aberdieDe�nitions-Eigenschaftist mit β 6= γ verletzt.Dann
muß�rst k(βα)∩ �rst k(γα) = /0.
Dies widersprichtder Voraussetzung,weil �rst k(x) ⊆ �rst k(βα) und entsprechendauch�rst k(y) ⊆
�rst k(γα).
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�

Folgerung: BestimmungderA-Regel durchdie look-ahead-Mengen�rst k(βα), �rst k(γα) f Èur Regel-
paarA→ β|γ.

Problem:AbhÈangigkeit derlook-ahead-MengevomRechtskontext α.

Ziel: Bestimmungderlook-ahead-MengeausRegelallein.

Idee: M ÈoglicheRechtskontextevereinigen.

Definition: follow-Menge:SeiG ∈CFG,A∈N undk∈N. Dannde�nierenwir followk(A)⊆Σ∗ durch
followk(A) := {v ∈ Σ∗|S ∗⇒

l
wAα,v ∈ �rst k(α)}.

Bemerkung: In followk(A) werdenallemÈoglichenRechtskontexteberÈucksichtigt.

2.2.1 Der Fall k = 1:

Im Allgemeinenist k = 1 ausreichend.k > 1 �ndet in heutigenParsergeneratorendurchausAnwen-
dung,ist aberdeutlichaufwendiger.

AbkÈurzung� := �rst 1 undfo := follow1.

Satz: FÈur G ∈ CFG(reduziert!)gilt:
G ∈ LL(1)xy FÈur alleRegelpaareA→ β|γ mit β 6= γ folgt � (βfo(A))∩ � (γfo(A)) = /0.

Definition: Look-Ahead-Menge:la(A→ β) := � (βfo(A)) ⊆ Σe := Σ∪{ε} heißtLook-ahead-Menge
von A→ β (la-Menge).

Beachte:

• ε ∈ la(A→ β)xyβ ∗⇒ ε undε ∈ fo(A)

• a ∈ la(A→ β)xya ∈ � (β) oder(β ∗⇒ ε unda ∈ fo(A))

• � (α)⊆ Σe := Σ∪{ε}

• fo(A)⊆ Σe

• βfo(A)⊆ χ∗

• f Èur Γ⊆ χ∗ ist � (Γ) :=
S

a∈G� (α)

Beweis: (desSatzes)

a.
”
y“ (Lemma→ Satz):Angenommen,esgibt A→ β|γ mit β 6= γ, aber:

c ∈ � (βfo(A))∩ � (γfo(A)) f Èur ein c ∈ Σe.
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Fall 1: c = ε
Esfolgt: β ∗⇒ ε,γ ∗⇒ ε undε ∈ fo(A). Diesergibt folgendenWiderspruchzumLemma:

S
∗⇒
l

wAα

l
↗ wβα

mit β 6= γ und α ∗⇒
l

ε

↘
l

wγα

aber:ε ∈ � (βα)∩ � (γα).

Fall 2: c = a ∈ Σ
Esfolgt:

(1) a ∈ � (β)∩ � (γ)

(2) a ∈ � (β),γ ∗⇒ ε unda ∈ fo(A)

(3) a ∈ � (γ),β ∗⇒ ε unda ∈ fo(A)

(4) β ∗⇒,γ ∗⇒ ε unda ∈ fo(A)

In jedemFall existiert eineAbleitung.G reduzierty esex. l-Ableitungen.

S
∗⇒
l

wAα

l
↗ wβα

aber: a ∈ � (βα)∩ � (γα)
↘

l
wγα

alsoeinWiderspruchzu LL(1), daβ 6= γ
[11.05.2004]

b.
”
x“ (Satz→ Lemma):

SeiS ∗⇒
l

wAα

l
↗ wβα

mit β 6= γ
↘

l
wγα

Nach
”
Satz“ gilt: � (βfo(A))∩ � (γfo(A)) = /0. Da � (βα)⊆ � (βfo(A)), mußauch

� (βα)∩ � (γα) = /0.

�

Bemerkung: FÈur k = 1 kann der lokale Rechtskontext α durch fo(A) verallgemeinertwerden.Die
la-Mengenla(A→ β) bestimmeneinendeterministischenTD-Analyseautomaten.

2.2.2 Berechnungder la-Mengen

1. � (X) f Èur X ∈ χ

• X = a ∈ Σy � (X) = {X}
• X → aαy a ∈ � (X)

• X → εy ε ∈ � (X)

• X → A1 . . .AkY α,k ≥ 0,Y ∈ χ,ε ∈ � (A1)∩ . . .∩ � (Ak),a ∈ � (Y )y a ∈ � (X)
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• X → A1 . . .Ak,k ≥ 1,ε ∈ � (A1)∩ . . .∩ � (Ak)y ε ∈ � (X)

2. � (X1 . . .Xn) f Èur Xi ∈ χ,n ∈ N

• ε ∈ � (X1)∩ � (X2)∩ . . .∩ � (Xi−1),a ∈ � (Xi)y a ∈ � (X1 . . .Xn)

• ε ∈ � (X1)∩ � (X2)∩ . . .∩ � (Xn)y ε ∈ � (X1 . . .Xn)

• � (ε) = {ε}

3. fo(A)

• ε ∈ fo(S), falls A = S

• B→ αAβ,a ∈ � (β)y a ∈ fo(A)

• B→ αA,x ∈ fo(B)y x ∈ fo(A)

• B→ αAβ,ε ∈ � (β),x ∈ fo(B)y x ∈ fo(A)

Lemma: Die Mengen� (α) f Èur α ∈ χ∗ undfo(A) f Èur A ∈ N sinddie kleinstenunterdenRegelnvon
(1)-(3)abgeschlossenenTeilmengenvon Σe.

DasGanzewollenwir nunnocheinmaldurcheinBeispiel veranschaulichen.Gegebenseidiefolgende
GrammatikG ′AE

G ′AE : E→ T E ′ (1)
E ′→ +T E ′|ε (2,3)
T → FT ′ (4)
T ′→ ∗FT ′|ε (5,6)
F → (E)|a (7,8)

Bei dieserGrammatikergebensichdannfolgendeMengen:

• � − undfo-Mengen:

E E ′ T T ′ F
� ( + ( ∗ (

a ε a ε a
ε ε + + ∗

fo ) ) ε ε +
) ) ε

)

• la-Mengen:la(A→ β) := � (βfo(A))

1 ( a
2 +

3 ε )

4 ( a
5 ∗
6 + ε )

7 (

8 a
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DerSchnittderAlternativenmußleersein!DieAlternativensindhierdieRegeln2+3,5+6und7+8.

Folgerung: G ′AE ist LL(1).

LL(1)-Test:la-MengenberechnenundAlternativenaufDisjunktheitprÈufen.

Beachte: (neuePrÈufungsfrage):G ∈ CFG,G reduziert.Regel in G : A→ αB.
Frage:Zusammenhangzwischenfo(A) undfo(B).
Antwort: fo(A)⊆ fo(B), aberim allgemeinennicht fo(B)⊆ fo(A)

2.2.3 Der deterministischeTD-AnalyseautomatDTA(G) f Èur G2 LL(1)

Idee: Die ZugehÈorigkeit desEingabesymbolszu einerla-Mengesteuertdie Regelauswahl.
”
1-look-

ahead“ aufdemEingabeband.
Modi�kation desAbleitungsschritts:

• (aw,Aα,z) ` (aw,βα,zi) falls Πi = A→ β unda ∈ la(Πi)

• (ε,Aα,z) ` (ε,βα,zi) falls Πi = A→ β undε ∈ la(Πi)

Folgerung: DeterministischeArbeitsweise.

Beachte: DasEingabesymbolwird beiAbleitungsschrittennichtgelÈoscht.
[14.05.2004]

DarstellungdesDTA(G) durchdie Analysetabelle von G (action-Funktion von G).

act: Σe× (N∪Σe)→{α|A→ α ∈ G}× [p]∪{pop,accept,error}
actist de�niert durch

act(x,A) := (α, i) fallsΠi = A→ α undx ∈ la(Πi)

act(a,a) := pop

act(ε,ε) := accept

act(x,X) := errorsonst

Die Analysetabellef Èur unsereGrammatikG ′AE ist in Abbildung2.7gegeben.

2.3 Parserkonstruktion nach TD-Methode

SeiG ∈ CFGreduziertgegeben.DannverlÈauftdieParserkonstruktionin folgendenSchritten:

• Berechnungderla-Mengen(� - undfo-Mengen)

• Analysetabelleerstellen,Eindeutigkeit prÈufen

• tabellengesteuerterParser

Problem:mehrdeutigeAnalysetabelle(G 6∈ LL(1)).
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2.3.1 Transformationen nach LL(1)

2 Methodenum G in ÈaquivalenteLL(1)-Grammatikzu transformieren(nicht immermÈoglich):

1. BeseitigungvonLinksrekursionen

2. Links-Faktorisieren

Verwendungin Parser-erzeugendenSystemen.

Vorsicht:Transformationenerhaltenzwardie ÈAquivalenz,im allgemeinenabernichtdiesyntaktische
Struktur(Ableitungsbaum).

Beseitigung von Linksrekursionen

Definition: G ∈CFG linksrekursiv:xy∃A ∈ N,α ∈ χ∗ : A
+⇒ Aα.

Folgerung: G linksrekursivy ∀k ∈ N G 6∈ LL(k).

Grund:WenneinTD-ParserA +⇒Aα simuliert,sobleibtderEingabekopf stehen.Gleicherlook-ahead.
Damit:Schleife.

Esist alsonichtmÈoglichAbleitungenderForm S
∗⇒
l

wAβ +⇒
l

wAαβ ∗⇒
l

wv zubilden.

Beispiel:

GAE : E→ E + T |T (1,2)
T → T ∗F |F (3,4)
F → (E)|a (5,6)

GAE ist linksrekursiv, also:GAE 6∈ LL(k).

Probe:LL(1)-Test

� (E) = � (T ) = � (F) = {(,a}y la(Πi) = {(,a}, i = 1. . .4

DasbestÈatigt,daßGAE keineLL(1)-Grammatikist.

Spezialfall: direkte Linksrekursion undihreBeseitigung

A→ Aα|β(β 6= A . . . ,α 6= ε)

wird ersetztdurch
A→ βA′ und A′→ αA′|ε mit neuem A′

Folgerung: L(G) unverÈandert,jedochneuesyntaktischeStruktur(keinProblembeiassoziativenOpe-
ratoren+,∗, . . ., Semantikinvariant).

Beispiel:BeseitigungdirekterLinksrekursionenin GAE ergibt G ′AE .
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AllgemeinerFall: indirekte Linksrekursion

A → A1α1| . . .
A1 → A2α2| . . .
...

An → Aβ| . . .
BeseitigungdurchTransformationin GNF(GreibachNormalform);RegelnderForm

A→ aB1 . . .Bn S→ ε Bi 6= S

Beachte: Beseitigungvon Linksrekursionergibt nicht notwendigeineLL(1)-Grammatik.Der Grund
hierfÈur ist, daßjede GrammatikG ∈ CFG in GNF Èaquivalent transformierbarist, abernicht jede
kontextfreieSpracheist durcheineLL(1)-Grammatikerzeugbar.
Esgilt:

L (LL(k)) ( L (LL(k +1)),k ∈ N
( L (DPDA)

( L (PDA) = CFL

Komplexität der LL(1)-Analyse

G ist LL(1)-Grammatiky G ist nicht links-rekursiv.

DTA(G) mit Eingabevon w ∈ Σ∗:

• |w| Vergleichsschrittepluseinem
”
accept“ -Schritt.

• wAα i→
l

wBβ 1

∃c ∈ N
”
G nicht linksrekursivy (A

i⇒
l

Bγy i< c = |N|)“

y
Vorsicht so f alsch

(S
n⇒
l

wy n≤ c(|w|+1)

Besser: Satz2: G nicht linksrekursiv, dann
∃c ∈ N S

n⇒
l

wy n≤ c(|w|+1), wobeic> |N|mÈoglich

Alte Versionmit Widerlegungsbeispiel
maximal |N| aufeinanderfolgendeAbleitungsschritte(BegrÈundung:wÈurdeein Nichtterminal-
symboldoppeltauftauchen,ohnedasein VergleichsschrittdurchgefÈuhrt wurde,sowÈurdeeine
links-Rekursionvorliegen).

Widerspruch: GegebenG ∈ CFG. G ist nicht linksrekursiv. Dann existiert c ∈ N, so daß

A
i⇒ Bα y i ≤ c. Der vorgestellteL Èosungsvorschlagc = |N| ist falsch(Gegenbeispiel:S→

aBBBBBBc, B→ ε). [18.05.2004]

1s. AhonUllman :
”
The Theory of Parsing, ... VOL. I Parsing“ (S. 356)

2O. Mayer, Syntaxanalyse (S. 48-55)
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⇒ TD-Analysein Linearzeit

y max|N| · (|w|+1) Transitionen.

maximaleKellerlÈange:max{|α||A→ α in P} · |N| · (|w|+1).

Also: linearerPlatzundZeitbedarf.

Links-Faktorisieren

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

KeineRegelentscheidungmit beschrÈanktenlook-aheadmÈoglich.
Idee: VerschiebenderEntscheidungbisAlternativenerkennbar.

Links-Faktorisieren:A→ αβ|αγ ersetzendurchA→ αA′ undA′→ β|γ.

Beispiel:
statement → if condition then statement S’
S’ → else statement fi | fi

2.4 Top-Down Analyse mit rekursiven Prozeduren

Idee: keineexplizite Kellerbenutzungwie beim DTA(G), sondernimplizite VerwendungdesLauf-
zeitkellersdurchEinsatzrekursiverProzeduren.
Vorteil: leichteProgrammierung
Spezialfall: G ∈ LL(1) (Beispiel:G ′AE).

1. AnalyseverfahrendurchrekursivenAbstieg (ohnela-Mengen)

Methode (”Recursive descent parser“): A∈ N 7→ A() parameterloseProzedur, zurSimulation
einesAbleitungsschritts(Beispiel:Abbildung2.10).

Annahme: AlternativendurchEingabesymbolunterscheidbar, daG ∈ LL(1).

Eingabe: sym Variablef Èur dasEingabesymbol,nextsym zumLesendesnÈachstenEingabesym-
bols.

Ausgabe: print(i) zurAusgabeeinerRegelnummer.

DerFolgendeAbschnittwarnichtBestandteilderVL SS2004

2. ZusÈatzlicheVerwendungderla-Mengen
Vorteil: bessereKontrollederRegelanwendungen,fr ÈuhereFehlererkennung.

WeitereM Èoglichkeit: nicht-deterministischeProgrammierung(z.B.PROLOG: CFGals
”
De�nite

ClauseGrammar“ ).
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2.5 Bottom-Up Analyse mit LR(k)-Grammatiken

Idee: Bottom-Up-BerechnungdesAbleitungsbaumsin Form einergespiegeltenRechtsanalysedurch
einenKellerautomaten:

Shift-Schritte: VerschiebenvonEingabesymbolenaufdenKeller

Reduce-Schritte: UmkehrungvonAbleitungsschrittenzuReduktionsschritten.

Dieswird Shift-Reduce-Verfahren genannt.

Definition: Der(nicht-deterministische)Bottom-Up-AnalyseautomatvonG ∈CFG(im folgendenals
NBA(G) bezeichnet):

Eingabealphabet: Σ
Kelleralphabet: χ
Ausgabealphabet: [p]
Kon�gurationsmenge: χ∗︸︷︷︸

Keller

× Σ∗︸︷︷︸
Eingabe

× [p]∗︸︷︷︸
Ausgabe

Transitionen:

Shift-Schritt: (α,aw,z) ` (αa,w,z) f Èur a ∈ Σ

Reduce-Schritt: (βα,w,z) ` (βA,w,zi) f Èur Πi = A→ α

Anfangskon�guration f Èur w ∈ Σ∗: (ε,w,ε)
Endkon�guration: (S,ε,z)

Satz: DerNBA(G) berechnetgespiegelter-Analysen,d.h.f Èur w ∈ Σ∗ undz ∈ [p]∗ gilt: z ist r-Analyse

von wxy (ε,w,ε)
∗
` (S,ε,←z ).

[21.05.2004]

2.5.1 Nicht-Determinismus

1. Shift- oderReduce-Schritt

2. Reduce-Schritt: linkerHenkelrand(Henkel: rechteRegelseiteaufKeller)

3. Reduce-Schritt:linkeRegelseite

4. Analyseende

Ziel: Nicht-Determinismusdurch k-look-aheadauf Eingabebeseitigen LR(k)-Grammatiken (R:
Rechts-Analyse).

Generalvoraussetzung:G ist startsepariert, d.h.S nur in S→ A, mit A 6= S. JedesG ∈ CFGl Èaßtsich
durchHinzufÈugenvon S′→ S in eineÈaquivalentestartseparierteGrammatiktransformieren.Im fol-
genden:G mit Sonderregel S′→ S mit derNummer0.
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Folgerung: (S′,ε,z) ist eineEndkon�guration,diezwarFolgekon�gurationenhabenkann(ε-Regeln),
aberohne ÈUbergangin weitereEndkon�gurationen(KellerlÈange≥2). Also ergibt die Startsepariert-
heit eindeterministischesAnalyseende.

BeseitigungdesrestlichenNicht-Determinismusdurch:

Definition: (LR(k)-Grammatik):SeiG ∈CFG, startsepariertmit S′→ S, k ∈N. Dannist G ∈ LR(K) :
xy FÈur alleRechtsableitungenderForm

∗
↗
r

αAw⇒
r

αβw mit �rst k(w)

S
∗
↘
r

α′A′v′⇒
r

αβv = �rst k(v)

gilt: α′ = α, A′ = A, v′ = v.

Folgerung: Der BU-Analyseautomatkannmit k-look-aheadauf derEingabedie nÈachsteTransition
entscheiden.

2.5.2 LR(0)-Grammatik en

k = 0y Entscheidungohnelook-ahead,alleindurchdenKellerinhaltαβ.

AbstraktionendlicherInformationausαβ, welchef Èur dieEntscheidungausreicht.

Definition: (LR(0)-AuskÈunfte,LR(0)-Mengen):
SeiG ∈CFGmit S′→ S undS′ ∗⇒

r
αAw⇒

r
αβ1β2w. Dannheißt[A→ β1 ·β2] eineLR(0)-Auskunft f Èur

αβ1.
FÈur γ ∈ χ∗ bezeichnetLR(0)(γ) dieMengeallerLR(0)-AuskÈunftef Èur γ, diesogenannteLR(0)-Menge
von γ (LR(0)-Information).

Folgerung:

i. LR(0)(γ) ist endlich.

ii. LR(0)(G) := {LR(0)(γ)|γ ∈ χ∗} ist endlich.

iii. [A→ β1·]∈ LR(0)(γ) signalisiertReduktionsmÈoglichkeit. (αβ1,w,z) ` (αA,w,zi) f Èur Πi = A→
β1 und γ = αβ1. Hier mußeineEindeutigkeit vorliegen,ansonstenhandeltessich um einen
reduce-reduceKon�ikt.

iv. [A→ β1 ·β2] ∈ LR(0)(γ) mit β2 6= ε bedeutetShift-MÈoglichkeit wegenunvollstÈandigenHenkel.

v. G ∈ LR(0)xy Die LR(0)-Mengenvon G enthaltenkeinewidersprÈuchlichenAuskÈunfte.

Berechnung der LR(0)-Mengen einer Grammatik

Satz: G ∈ CFGmit S′→ S, G reduziert.Danngilt:



Kapitel 2. Syntaktische Analyse 41

1. LR(0)(ε) ist diekleinsteMenge,welche

(a) [S′→ ·S] enthÈalt

(b) mit [A→ ·Bδ] undB→ β auch[B→ ·β] enthÈalt

2. LR(0)(αX) mit X ∈ χ ist diekleinsteMenge,welche

(a) [A→ β1X ·β2] enthÈalt, falls [A→ β1 ·Xβ2] ∈ LR(0)(α)

(b) undmit [A→ γ ·Bδ] undB→ β in G auch[B→ ·β] enthÈalt
[25.05.2004]

Folgerung: AuskÈunftelÈangererKeller folgendurchPunktverschiebungausAuskÈunftenkÈurzererKel-
ler.

Folgerung: [A→ β1 ·Bβ2] ∈ LR(0)(αβ1),B→ γ y [B→ ·γ] ∈ LR(0)(αβ1).

Die goto-Funktion

G : LR(0)-Grammatiky LR(0)(γ) liefert Shift/Reduce-Entscheidungf Èur denBU-Analyseautomaten
mit Kellerinschriftγ.

• neuesKelleralphabet:LR(0)(G) stattχ

Beachte: LR(0)(γX) ist bereitsdurchLR(0)(γ) undX bestimmt,aberunabhÈangigvon γ.

goto: LR(0)(G)×χ→ LR(0)(G) ist de�niert durch

goto(I,X) := I′xy∃γ ∈ χ∗; I = LR(0)(γ)undI ′ = LR(0)(γX)

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

SeiG ∈ CFG,G startsepariertmit S′→ S. KonstruktioneinesA(G) ∈ NFAe

Zustandsmenge Q := {[A→ β1 ·β2]|A→ β1β2 in G}
Eingabealphabet χ := N∪Σ
Anfangszustand q0 := [S′→ ·S]
(EndzustandsmengeF := Q ohneBedeutung)
Transitionsfunktion δ : Q×χe→ p(Q)

δ([A→ β1 ·Xβ2],X) 3 [A→ β1X ·β2]
δ([A→ β1 ·Bβ2],ε) 3 [B→ ·γ], falls B→ γ in G

PotenzmengenkonstruktionnachThompson:Konstruktionvon Â(G) :< Q̂,χ, δ̂, q̂0, /0>∈DFA. Erwei-
tereTransitionsfunktion:

δ: p(Q)×χ∗→ p(Q)

δ(T,ε) := ε(T ) (
”
ε-HÈulle von T“ )

δ(T,wa) := ε(
S

q∈d(T,w) δ(q,a))

Q̂ := {δ({[S′→ ·S]},α)|α ∈ χ∗}
q̂0 := ε({[S′→ ·S]})
δ̂(T,X) := δ(T,X)

Danngilt: Q̂ = LR(0)(G) δ̂ = goto
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Konstruktion des deterministischen BU-Analyseautomaten für G ∈ LR(0)

Hilfsmittel: LR(0)(G) undgoto-Funktion.
Die action-Funktionvon G gibt dieShift/Reduce-Entscheidungan:

act: LR(0)(G)→{shift, redi,error,accept|i ∈ [p]}

act(I) :=





redi fallsΠi = A→ α und[A→ α·] ∈ I
shift falls[A→ α ·Xβ] ∈ I
accept falls[S′→ S·] ∈ I
error fallsI = /0

[28.05.2004]

Eindeutigkeit bei G ∈ LR(0).
Die FunktionenactundgotobildendieLR(0)-Analysetabellevon G (Beispiel:Abbildung2.18).
DieseTabellebestimmtdenLR(0)-Analyseautomaten.

Eingabealphabet: Σ
Kelleralphabet: Γ := LR(0)(G)

Ausgabealphabet: ∆ := [p]∪{error}∪{0}
Kon�gurationsmenge: Γ∗×Σ∗×∆∗
Bezeichnungskonvention: wa1 . . .an− (n) := w

Transistionen:

• Shift-Schritt:(αI,aw,z) ` (αII ′,w,z), fallsact(I) = shift undgoto(I,a) = I ′.

• Reduce-Schritt:(αI,w,z) ` (α̃ĨI′,w,zi), falls act(I) = redi, Πi = A→ X1 . . .Xn,αI− (n) = α̃Ĩ
undgoto(Ĩ,A) = I′.

• Accept-Schritt:(I0I,ε,z) ` (ε,ε,z0), fallsact(I) = accept.

• Fehlererkennung:(αI,w,z) ` (ε,ε,z ·error), sonst.

Anfangskon�guration f Èur w ∈ Σ∗: (I0,w,ε) mit I0 = LR(0)(ε).

Folgerung: WennLR(0)(G) kon�iktfrei, alsoacteindeutigist, soarbeitetderLR(0)-Analyseautomat
deterministisch,undesgilt f Èur einEingabewort w ∈ Σ∗ undz ∈ ([p]∪{0})∗:

• (I0,w,ε)
∗
` (ε,ε,z)xy←

z r-Analysevon w

• (I0,w,ε)
∗
` (ε,ε,z ·error)xyw 6∈ L(G)

Beispiel:w = aac (GrammatikG ausAbbildung2.17):
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(I0,aac,ε)
(I0I4,ac,ε)
(I0I4I4,c,ε)
(I0I4I4I6,ε,ε)
(I0I4I4I8,ε,6)
(I0I4I8,ε,65)
(I0I3,ε,655)
(I0I1,ε,6552)
(ε,ε,65520

←−
)

Esergibt sichsomit:
←
z = 02556,alsodie folgender-Analyse:

S′ 0⇒
r

S
2⇒
r

C
5⇒
r

aC
5⇒
r

aaC
6⇒
r

aac = w

2.5.3 SLR(1)-Analyse

Die SLR(1)-Analyseist einvereinfachte(Simple)LR(1)-Analyse.

In derPraxistretenwidersprÈuchlicheLR(0)-Mengenauf: G 6∈ LR(0).

Beispiel:Shift/Reduce-Kon�ikte in GAE (sieheAbbildung2.21:I1, I2, I9).

BeseitigungderKon�ikte durchnÈachstesEingabesymbol.Beobachtung:

1. [A→ β1 ·aβ2] ∈ LR(0)(αβ1)y S
∗⇒
r

αAw⇒
r

αβ1aβ2w

Also: Shift nurbeiEingabevon a.

2. [A→ β·] ∈ LR(0)(αβ)y S
∗⇒
r

αAaw⇒
r

αβawy a ∈ fo(A)

Also: Reduktionmit A→ β nur, falls a ∈ fo(A).

FÈur obigesBeispiel:
I1: shift beiEingabevon+

acceptbeiEingabevon$
I2: shift beiEingabevon∗

red2 beiEingabevon+,),$
I9: shift beiEingabevon∗

red1 beiEingabevon+,),$

So sind die Kon�ikte beseitigt.WeitererVorteil: fr ÈuhereFehlererkennung(genauereKontrolle der
Aktionen).

Die SLR(1)-action Funktion

act: LR(0)(G)× (Σ∪{$})→{shift, redi,accept,error|i ∈ [p]} seide�niert durch:

act(I,a) =





shift falls[A→ α ·aβ] ∈ I
redi fallsΠi = A→ α, [A→ α·] ∈ I,a ∈ fo(A)
accept falls[S′→ S·] ∈ I unda = $
error sonst
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Definition: G ist eineSLR(1)-Grammatikxyact(I,a) stetseindeutig.

Die actionundgotoFunktionenbildendie SLR(1)-Analysetabellevon G (sieheAbbildung2.22).
Bemerkung: DurchTabellenkompressionist hiereinePlatzersparnismÈoglich(f Èugegoto-Anweisungen
fÈur Eingabesymbolein dieActiontabellemit ein⇒ z.B.shift· I1).
Jedochsind immernochKon�ikte mÈoglich. EinebessereKon�iktbeseitigungergibt sichdurchVer-
wendungdesLook-aheadSymbolsin derAuskunft:

[A→ β1 ·β2,a]→ LR(1),LALR(1)

2.5.4 LR(1)-Analyse
[08.06.2004]

Nicht immersindKon�ikte Èuberfollow-Mengenl Èosbar(sieheAbbildung2.23).
Aber nicht jedesElementvon fo(R) in beliebigerRechtsableitunghinterR mÈoglichy Verfeinerung
derLR(0)-AuskÈunftedurchMitf ÈuhrendermÈoglichenlook-aheadSymbole.

Definition: LR(1)-AuskÈunfteundMengef Èur G ∈ CFG:

1. WennS
∗⇒
r

αAaw⇒
r

αβ1β2aw, so[A→ β1 ·β2,a] ∈ LR(1)(αβ1)

2. WennS
∗⇒
r

αA⇒
r

αβ1β2, so[A→ β1 ·β2,$] ∈ LR(1)(αβ1)

LR(1)(G) := {LR(1)(γ)|γ ∈ χ∗}
Beobachtung: LR(1)(γ)

”
enthÈalt in der1. Kompontente“ geradeLR(0)(γ).

Berechnung der LR(1)-Mengen

Modi�kation derBerechnungvon LR(0)(G) unterBerÈucksichtigungdesRechtskontextes.

• LR(1)(ε) : [S′→ ·S,$] ∈ LR(1)(ε)
Wenn[A→ ·Bδ,x] ∈ LR(1)(ε),B→ β in G undy ∈ � (δx), so[B→ ·β,y] ∈ LR(1)(ε)

• LR(1)(αX):

– Wenn[A→ β1 ·Xβ2,x] ∈ LR(1)(α), so[A→ β1X ·β2,x] ∈ LR(1)(αX)

– Wenn[A→ γ ·Bδ,x]∈ LR(1)(αX),B→ β in G undy∈ � (δx), so[B→·β,y]∈ LR(1)(αX)

Die LR(1)-action Funktion von G
act: LR(1)(G)× (Σ∪{$})→{shift, redi,accept,error|i ∈ [p]} ist de�niert durch:

act(I,x) =





redi fallsΠi = A→ α und[A→ α·,x] ∈ I
accept fallsx = $und[S′→ S·,$] ∈ I
shift fallsx 6= $und[A→ α1 · xα2,y] ∈ I
error sonst

Danngilt: G ∈ LR(1)xyact(I,x) eindeutig(kon�iktfrei).
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2.5.5 LALR(1)-Analyse

LALR(1) stehthier f Èur LR(1)-Analysemit look-ahead.

Beseitigungvon Entscheidungskon�ikten nachLR(1)-Methodezu aufwendig(die Tabellenwerden
zugroß).
Im Beispiel |LR(0)(G2)|= 11 |LR(1)(G2)|= 15
ALGOL 60 ∼ 102 ∼ 103

Beobachtung: mÈoglicheInformationsredundanzbei LR(1)(G2). JedeLR(1)-Menge
”
enthÈalt“ eine

LR(0)-Menge.

Definition: I1, I2 ∈ LR(1)(G) heißenLR(0)-Èaquivalent,I1 ∼
0

I2, falls die LR(0)-Anteile von I1 und I2

gleichsind.

Beispiel:I(1)
4 ∼0 I(1)

11 , I
(1)
5 ∼0 I(1)

12 , I
(1)
7 ∼0 I(1)

13 , I
(1)
8 ∼0 I(1)

10 .
[11.06.2004]

Folgerung: |LR(1)(G)/∼
0
|= |LR(0)(G)|

Oft kÈonnenLR(0)-ÈaquivalenteLR(1)-Informationenvereinigt werden,ohnedaßdieKon�iktl Èosbarkeit
verlorengeht.
Insbesondere:EskÈonnennur Reduce/Reduce-Kon�ik e durchVereinigungentstehen!Evtl. wird eine
FehlererkennungverzÈogert.

Definition:

• I ∈ LR(1)(G) bestimmteineLALR(1)-Menge.

[
{I′ ∈ LR(1)(G)|I′ ∼

0
I}

• LALR(1)(G): MengederLALR(1)-Mengenvon G .

Es gilt: |LALR(1)(G)| = |LR(0)(G)|; aber:im Unterschiedzu denLR(0)-Informationenenthalten
dieLALR(1)-Mengenlook-ahead-SymbolezurL ÈosungvonKon�ikten.

Die LALR(1)-action Funktion von G
Die LALR(1)-actionFunktionvon G ist analogzudervon LR(1) de�niert.
Definition: G ∈ LALR(1) :xyLALR(1)-actionFunktionist eindeutig.

Beispiel:Die LALR(1)-Mengevon G2

LALR(1)(G2) := {I(1/0)
i |1≤ i≤ 9}

I(1/0)
i := I(1)

i fÈur i = 0,1,2,3,6,9

I(1/0)
4 := I(1)

4 ∪ I(1)
11

I(1/0)
5 := I(1)

5 ∪ I(1)
12
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I(1/0)
7 := I(1)

7 ∪ I(1)
13

I(1/0)
8 := I(1)

8 ∪ I(1)
10

Die LR(1)-goto Funktion ÈubertrÈagt sich auf LALR(1)(G), weil f Èur LR(1)-MengenI1 und I2 gilt:
I1 ∼

0
I2 y goto(I1,X)∼

0
goto(I2,X). DerGrunddafÈur ist folgender:der

”
LR(0)-Kern“ vonLR(1)(αX)

ist durchden
”
LR(0)-Kern“ vonLR(1)(α) vollstÈandigbestimmt.

2.6 Bottom-Up Analyse mehrdeutiger Grammatiken

Esgilt f Èur G ∈ CFG: G mehrdeutigy G 6∈ LR =
S

k∈N LR(k).
Mehrdeutigkeit ist abereinnatÈurlichesBeschreibungsmittelbeiProgrammiersprachen,umaufwendi-
geKlammerungzuvermeiden.
Au� ÈosungderMehrdeutigkeit durchRegelnf Èur PrÈazendenzundAssoziativitÈatvonOp-Symbolen(all-
gemeiner:vonsyntaktischenKonstrukten).

Beispiel:(Abbildung2.30)G m
AE : E→ E + E|E ∗E|(E)|a:

PrÈazendenz: ∗ vor + in a + a∗a
AssoziativitÈat: links in a + a + a

Die Kon�ikte in I1 sind SLR(1)-l Èosbar, jedochsindaufgrundderMehrdeutigkeit die Kon�ikte in I7

undI8 nichtau� Èosbar.

Beispiel:
I0 a + a∗a
I0I3 +a∗a
I0I1 +a∗a
I0I1I4 a∗a
I0I1I4I3 ∗a
I0I1I4I7 ∗a Reduktionskon�ikt, ∗>+
act(I7,∗) = shift
act(I7,+) = red1 (falls+> ∗)

Beispiel:Mehrdeutigkeit beiVerzweigungen(
”
danglingelse“ )

S→ iSeS|iS|a (1,2,3)

sieheauchAbbildung2.32(i: if, e: else).Im LR(0)-Graphkommtesbei I4 zumKon�ikt: e ∈ fo(S)y
nichtLR-l Èosbar.

if b thenif b thena elsea

EsexistierenzweiZerlegungen:

1. if b then( if b thena elsea) (diesist dieKonvention)

2. if b then( if b thena)elsea (sonicht in derPraxis)



Kapitel 2. Syntaktische Analyse 47

2.7 Ergebnis

Die SyntaxanalysesetzteinelineareStrukturin eineBaumstrukturum.Diesist wichtig f Èur syntaxge-
richteteSoftwarewerkzeuge(Compiler, Editoren,Textformatierer, Befehlsinterpreter).

Weitere Informationenin K. JohnGaugh:SyntaxAnalysis and Software Tools (Addison-Wesley,
1988).
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2.7

E
rgebnis

Schnittstellen

Scanner Parser SemanticAnalyzer

ErrorHandler

symbol syntaxtree

CB 2-1

A
bbildung

2.4:S
chnittstellen
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Links– und Rechtsableitungen

Bsp: GAE : E � E � T �T � 1 � 2 �
T � T � F �F � 3 � 4 �
F � � E � � a � b � c � 5 � 8 �

Linksableitung von � a ��� c :
2 3 4 5 2

E 	 T 	 T � F 	 F � F 	 � E �
� F 	
l l l l l

4 6 8
� T ��� F 	 � F �
� F 	 � a �
� F 	 � a ��� c

l l l
� Linksanalyse von � a ��� c : 23452468

Rechtsableitung von � a ��� c :
2 3 8 4 5

E 	 T 	 T � F 	 T � c 	 F � c 	
r r r r r

2 4 6
� E ��� c 	 � T �
� c 	 � F �
� c 	 � a ��� c

l l l
� Rechtsanalyse von � a ��� c : 23845246

CB 2-2

Abbildung2.5:Links- undRechtsableitungen
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COMPILERBAU 2004 2

Beispiel:

NTA(GAE)

GAE : E → E+T | T (1,2)

T → T∗F | F (3,4)

F →(E) | a | b | c (5−8)

Linksanalyse von (a)∗ c:

((a)∗ c, E , ε )

((a)∗ c, T , 2 )

((a)∗ c, T∗F , 23 )

((a)∗ c, F∗F , 234 )

((a)∗ c, (E)∗F , 2345 )

(a)∗ c , E)∗F , 2345 )

(a)∗ c , T )∗F , 23452 )

(a)∗ c , F)∗F , 234524 )

(a)∗ c , a)∗F , 2345246 )

()∗ c , )∗F , 2345246 )

(∗c , ∗F , 2345246 )

(c , F , 2345246 )

(c , c , 23452468)

(ε , ε , 23452468)

CB 2-3

Abbildung2.6:BeispielNTA



K
apitel2.S

yntaktische
A

nalyse
51

Analysetabellef�r G

�

AE

E E

�

T T

�

F �

� � � � e

� TE

�

, 1 FT

�

, 4 �, 8 pop

�

TE

�

, 1 FT

�

, 4

�

E

�

, 7 pop

�

e, 3 e, 6 pop

� �TE

�

,2 e, 6 pop

� � FT

�

, 5 pop

e e, 3 e, 6 accept

CB 2-4

A
bbildung

2.7:A
nalysetabellef ÈurG

′A
E
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COMPILERBAU 2004 2

ZustandsfolgedesDTA f�r G0
AE

〈 (a*a), E , ε 〉

〈 (a*a), T E ′ , 1 〉

〈 (a*a), FT ′E ′ , 14 〉

〈 (a*a), (E)T ′E ′ , 147 〉

〈 a*a) , E)T ′E ′ , 147 〉

〈 a*a) , T E ′)T ′E ′ , 1471 〉

〈 a*a) , FT ′E ′)T ′E ′ , 14714 〉

〈 a*a) , aT ′E ′)T ′E ′ , 147148 〉

〈 *a) , T ′E ′)T ′E ′ , 147148 〉

〈 *a) , *FT ′T ′E ′)T ′E ′, 1471485 〉

〈 a) , FT ′T ′E ′)T ′E ′ , 1471485 〉

〈 a) , aT ′T ′E ′)T ′E ′ , 14714858 〉

〈 ) , T ′T ′E ′)T ′E ′ , 14714858 〉

〈 ) , T ′E ′)T ′E ′ , 147148586 〉

〈 ) , E ′)T ′E ′ , 1471485866 〉

〈 ) , )T ′E ′ , 14714858663 〉

〈 , T ′E ′ , 14714858663 〉

〈 , E ′ , 147148586636 〉

〈 , ε , 1471485866363 〉

CB 2-5

Abbildung2.8:Arbeitsweisevon G ′AE
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COMPILERBAU 2004 2

G′
AE Produktionen la–Mengen

(1) E ! T E ′ ( a

(2) E ′ ! + T E ′ +

(3) ! ε ε )

(4) T ! FT ′ ( a

(5) T ′ ! ¤FT ′ ¤

(6) ! ε + ε )

(7) F ! (E) (

(8) ! a a

CB 2-6

A
bb

ild
un

g
2.

9:
P

ro
du

kt
io

ne
n
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RD Parserf�r G
�
AE

���������
	�� ��������
�	��
����������������� 	 � �!�#"$�#% ���������������$� 	 � �!�#"$�#%
&('*) � ��� ��� & 	,+-�/. &('*) � ��� �0� & 	�12�3.

4 	��3.5� � 	0�/. �
	0�/.6
 � 	0�/.
) 7 � ) ��� ��� & 	8
 9 9;:�9<�3. � & �=�>. ) 7 � ) ��� �0� & 	?
 9!9@:�9<�3. � & ���A.

������� 4 	��
���������*B�� 	 � &C';) �

��� ��� & 	ED;�/.
� )(F!& ����� .G

	0�3.
�(�������*B
� � � &('*) �H� )CF & ����� .

) 7 � ) ��� �0� & 	?
 9!9@:�9I�/. � & ���A.
) 7 � ) �(�J�����;B��#"$� &C'*) �

��� ��� & 	EK;�/.
� )(F!& ����� .

) 7 � )
��� ��� & 	8
 9 9;:�9<�3. � & �=�

��������
 � 	0� ��������� � 	0�
���������*B��?L�� &C';) � ���������*B��EMN� &C'*) �

��� ��� & 	PO@�/. ��� ��� & 	PQ@�/.
� )(F!& ����� . � )(F!& ����� .
�
	��3.6
 � 	0�/. 4 	��3.5� � 	0�3.

) 7 � ) �(�J�����R�����$� � � � e% )!7 � ) �(�J�����������$�8L
�!�
e
%

&('*) � ��� ��� & 	ES@� &('*) � ��� �0� & 	#T;�3.
) 7 � ) ��� ��� & 	8
 9 9;:�9<�3. � & �=�>. ) 7 � ) ��� �0� & 	?
 9!9@:�9<�3. � & �=�>.

CB 2-6

Abbildung2.10:Recursivedescentparserf Èur G ′AE
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Linksanalyse:
Top±down±KonstruktiondesAbleitungsbaums

z.B.Linksanalyse2 3 4 5 2 4 6 8 von

�

a

�

� c:

T

E

T

F�

E

T

T F

F

T

F

� �

E

�

865 � � �

T

F

E

T

F�

43E

T

2E E

T

T F

F

T

F

a

� �

E

�

c

a

CB 2-7

A
bbildung

2.11:Linksanalyse/T
D

-K
onstruktion
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Rechtsanalyse:
Bottom±up±KonstruktiondesAbleitungsbaums

z.B.gespiegelteRechtsanalyse
6 4 2 5 4 8 3 2 von

�

a

�

� c:

F

c

5 4

E

T

F

T

a

FF

a6

�

T

F

23

F

a

F

��
T

F

�

F

T
��

8a

E E

�

E

�

E

� �

F

T T

F F

T

F

c c

T F

T

E

TT

aaa a4 2 � � �

CB 2-8

A
bbildung

2.12:R
echtsanalyse/B

U
-K

onstruktion
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Rechtsanalyse: Bottom–up–Konstruktion des Ableitungsbaums

z.B. gespiegelte Rechtsanalyse

6 4 2 5 4 8 3 2 von (a) � c:

(a)*c
6! (a

F

)*c
4! (a

F

T

)*c
2! (a

F

T

E

)*c
5! � � � 4! (

(

a

F

T

E

F

T

)

)

* c
8!

CB 2-8a

A
bbildung

2.13:R
echtsanalyseI
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(

(

a

F

T

E

F

T

)

)

* c

c

F

3
→ (

(

a

F

T

E

F

T

)

)

*

*

T

c

c

F

2
→ (

(

a

F

T

E

F

T

)

)

*

*

T

E

c

c

F

CB 2-8b
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Bottom±up±AnalyseautomatvonGAE

GAE : E � E �T

�

T

�

1 � 2

�

T � T � F

�

F

�

3 � 4

�

F � �

E

� �	 �
 �� �

5 � 8

�

Analysevon

�	 � �� :

�

e �
�	 � �� � e

� �

T � �� � 64254

�

� �
� 	 � �� � e

� �

T � � � � 64254

�

� �	 �
� �� � e

� �

T �� � e � 64254

�

� �

F �
� �� � 6

� �
T � F � e � 642548

�

� �

T �
� �� � 64

� �
T � e � 6425483

�

� �

E �
� �� � 642

� �

E � e � 64254832

�

� �

E

�
� �� � 642

�

�

F � �� � 6425

�

CB 2-9

A
bbildung

2.15:B
ottom

-U
p-A

nalyseautom
atvonG

A
E
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LR(0)–Analyse und Ableitungsbäume

Allgemeine Situation:

Aα

S

β1 β2 w

Keller Eingabe

� �A � β1 � β2 ��� LR � 0�	� αβ1 �
ε–Abschluß:

A

Bβ1 β 
2

A

β1

r

w 


A

Bβ1

���
r

w 


�� B � γ �

γ

� �B � � γ ��� LR � 0�	� αβ1 �

CB 2-10

Abbildung2.16:LR(0)-AnalyseundAbleitungsbÈaume
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LR(0)±Informationenvon G

G : S � � S
�
0� S � B � C

�
1� 2�

B � aB � b
�
3� 4� C � aC � c

�
5� 6�

I0 : � LR
�
0� �

e� : I1 : � LR
�
0� �

S � :�
S � � � S 	 �

S � � S � 	�
S � � B 	�
S � � C 	 I2 : � LR

�
0� �

B � :�
B � � aB 	 �

S � B � 	�
B � � b 	�
C � � aC 	 I3 : � LR

�
0� �

C � :�
C � � c 	 �

S � C � 	

I4 : � LR
�
0� �

a � : I5 : � LR
�
0� �

b � :�
B � a � B 	 �

B � b � 	�
C � a � C 	�
B � � aB 	 I6 : � LR

�
0� �

c � :�
B � � b 	 �

C � c � 	�
C � � aC 	�
C � � c 	

I7 : � LR
�
0� �

aB � : I8 : � LR
�
0� �

aC � :�
B � aB � 	 �

C � aC � 	

I9 : � LR
�
0� �

Sa � :
/0

CB 2-11

Abbildung2.17:LR(0)-Informationenvon G
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goto– und action–Funktion zu G

G : S� � S
�
0 � S � B � C �

1 � 2 �
B � aB � b

�
3 � 4 � C � aC � c

�
5 � 6 �

goto I0 I1 I2 I3 I4 I5 I6 I7 I8 I9
S I1 - - - - - - - - -
B I2 - - - I7 - - - - -
C I3 - - - I8 - - - - -
a I4 - - - I4 - - - - -
b I5 - - - I5 - - - - -
c I6 - - - I6 - - - - -

LR
�
0 � �

G � act goto
S B C a b c

I0 shift I1 I2 I3 I4 I5 I6
I1 accept
I2 red 1
I3 red 2
I4 shift I7 I8 I4 I5 I6
I5 red 4
I6 red 6
I7 red 3
I8 red 5
I9 error

CB 2-12

Abbildung2.18:goto-undaction-Funktionzu G
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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 	 B 
�� �

S � 	

 S � �
S 	 C 
��

�
S 	�
 B � �

S 	�
C �

�
B 	

 aB � �

B 	

 b � �
C 	�
 aC � �

C 	

 c �

�
B 	 a 
 B � �

B 	 b 
�� �
C 	 a 
 C � �

C 	 c 
��

�
B 	 aB 
�� �

C 	 aC 
��

S

B e e

e e e

C

a b

B C

e

e e a e e c

CB 2-13

Abbildung2.19:PotenzmengenkonstruktionI
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Potenzmengenkonstruktion (Fortsetzung)

I5

I7

I8

I4

B C

b c

I6

b

a

c
I0

B C

I1

S

�
S � � S ���

�
S � B ���

�
S � ��� S ��
S ��� B ��
S ���C ��

B ��� aB ��
B ��� b ��

C ��� aC ��
C ��� c �

�
S � C ���I2 I3

(ohneSenke I9 � /0)

�
B � aB ��� �

C � aC ���
�
B ��� aB ��
B ��� b ��

C ��� aC ��
B � b ��� �

C � c ����
C ��� c �

a

�
B � a � B ��
C � a �C �

CB 2-14

Abbildung2.20:PotenzmengenkonstruktionII
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SLR(1)±Analyse

GAE : E � � E
�
0�

E � E � T � T
�
1 � 2�

T � T � F � F
�
3 � 4�

F � �
E � � a

�
5 � 6�

LR(0)±InformationenzuG1:

I0 : E � � � E I1 : E � � E � 	
E � � E � T E � E � � T
E � � T
T � � T � F I2 : E � T � 	
T � � F T � T � � F
F � � �

E �
F � � a I3 : T � F �

I4 : F � � � E � I5 : F � a �
E � � E � T I6 : E � E � � T
E � � T T � � T � F
T � � T � F T � � F
T � � F F � � �

E �
F � � �

E � F � � a
F � � a

I7 : T � T � � F I8 : F � �
E � �

F � � �
E � E � E � � T

F � � a
I9 : E � E � T � 	 I10 : T � T � F �

T � T � � F
I11 : F � �

E � �
CB 2-15

Abbildung2.21:SLR(1)-Analysevon GAE
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G1 : E � � E
�
0 �

E � E � T � T
�
1 � 2 �

T � T � F � F
�
3 � 4 �

F � �
E � � a

�
5 � 6 �

SLR(1)–Analysetabelle zu G1:
action goto

� � � � a $ � � � � a E T F
I0 shift shift I4 I5 I1 I2 I3
I1 shift acc I6
I2 red 2 shift red 2 red 2 I7
I3 red 4 red 4 red 4 red 4

I4 shift shift I4 I5 I8 I2 I3
I5 red 6 red 6 red 6 red 6

I6 shift shift I4 I5 I9 I3
I7 shift shift I4 I5 I10

I8 shift shift I6 I11

I9 red 1 shift red 1 red 1 I7
I10 red 3 red 3 red 3 red 3

I11 red 5 red 5 red 5 red 5

A fo(A)
E � $
E $ , � � �
T $ , � � � � �
F $ , � � � � �

CB 2-16

Abbildung2.22:SLR(1)-Analysetabelle
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Motivation LR(1)–Analyse

G2 : S� � S
�
0 �

S � L � R � R
�
1 � 2 �

L � � R � a
�
3 � 4 �

R � L
�
5 �

LR(0)–Informationen zu G2:

I0 : � S� � 	 S

� S � 	 L � R

� S � 	 R

� L � 	 � R

� L � 	 a

� R � 	 L 


I4 : � L � � 	 R

� R � 	 L 

� L � 	 � R

� L � 	 a


I7 : � L � � R	 

I8 : � R � L 	 


I1 : � S� � S	 


I2 : � S � L 	 � R
 �
� R � L 	 


I3 : � S � R	 

I5 : � L � a 	 

I6 : � S � L � 	 R


� R � 	 L 

� L � 	 � R

� L � 	 a


I9 : � S � L � R	 


Der Konflikt in I2 ist mit der SLR–Methode nicht lösbar, da

� � fo
�
R�

CB 2-17

Abbildung2.23:Motiviation LR(1)-Analyse
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LR(1)–Informationen zu G2:

I � 1 �0 : � S � � � S � $ � � S � � L � R � $ � � S � � R � $ �
�L � � 	 R � � � �L � � a � � � �R � � L � $ �
�L � � 	 R � $ � �L � � a � $ �

I � 1 �1 : � S � � S � � $ �
I � 1 �2 : � S � L � � R � $ � �R � L � � $ �



shift � bei �
reduce � bei $

I � 1 �3 : � S � R � � $ �
I � 1 �4 : �L � 	 � R � � � �R � � L � � � �L � � 	 R � � �

�L � � a � � � �L � 	 � R � $ � �R � � L � $ �
�L � � 	 R � $ � �L � � a � $ �

I � 1 �5 : �L � a � � � � �L � a � � $ �
I � 1 �6 : � S � L � � R � $ � �R � � L � $ � �L � � 	 R � $ �

�L � � a � $ �
I � 1 �7 : �L � 	 R � � � � �L � 	 R ��� $ �
I � 1 �8 : �R � L � � � � �R � L � � $ �
I � 1 �9 : � S � L � R ��� $ �
I � 1 �10 : �R � L � � $ �
I � 1 �11 : �L � 	 � R � $ � �R � � L � $ � �L � � 	 R � $ �

�L � � a � $ �
I � 1 �12 : �L � a � � $ �
I � 1 �13 : �L � 	 R � � $ � CB 2-18

Abbildung2.24:LR(1)-Informationen
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G2 : S � � S
�
0�

S � L � R � R
�
1 � 2�

L � � R � a
�
3 � 4�

R � L
�
5�

LR(1)±Analysetabellezu G2:

action goto� � a $ � � a S L R

I � 1 	
0 shift shift I � 1 	

4 I � 1 	
5 I � 1 	

1 I � 1 	
2 I � 1 	

3

I � 1 	
1 acc

I � 1 	
2 shift red5 I � 1 	

6

I � 1 	
3 red2

I � 1 	
4 shift shift I � 1 	

4 I � 1 	
5 I � 1 	

8 I � 1 	
7

I � 1 	
5 red4 red4

I � 1 	
6 shift shift I � 1 	

11 I � 1 	
12 I � 1 	

10 I � 1 	
9

I � 1 	
7 red3 red3

I � 1 	
8 red5 red5

I � 1 	
9 red1

I � 1 	
10 red5

I � 1 	
11 shift shift I � 1 	

11 I � 1 	
12 I � 1 	

10 I � 1 	
13

I � 1 	
12 red4

I � 1 	
13 red3

CB 2-19

Abbildung2.25:LR(1)-Analysetabelle
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BerechnungdesLR(1)±Analyseautomatenf�r � a � a:

� �
I � 1 �
0 � � a� a$ � e �

� �
I � 1 �
0 I � 1 �

4 � a� a$ � e �
� �

I � 1 �
0 I � 1 �

4 I � 1 �
5 � � a$ � e �

� �
I � 1 �
0 I � 1 �

4 I � 1 �
8 � � a$ � 4 �

� �
I � 1 �
0 I � 1 �

4 I � 1 �
7 � � a$ � 45 �

� �
I � 1 �
0 I � 1 �

2 � � a$ � 453 �
� �

I � 1 �
0 I � 1 �

2 I � 1 �
6 � a$ � 453 �

� �
I � 1 �
0 I � 1 �

2 I � 1 �
6 I � 1 �

12 � $ � 453 �
� �

I � 1 �
0 I � 1 �

2 I � 1 �
6 I � 1 �

10 � $ � 4534 �
� �

I � 1 �
0 I � 1 �

2 I � 1 �
6 I � 1 �

9 � $ � 45345 �
� �

I � 1 �
0 I � 1 �

1 � $ � 453451 �
� �

e � $ � 4534510�

CB 2-20

Abbildung2.26:LR(1)-Analyseautomat
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G2 : S � � S
�
0�

S � L � R � R �
1 � 2�

L � � R � a �
3 � 4�

R � L
�
5�

LALR(1)±Analysetabellezu G2:

action goto� 	 a $ � 	 a S L R

I 
 1� 0�0 shift shift I 
 1� 0�4 I 
 1� 0�5 I 
 1� 0�1 I 
 1� 0�2 I 
 1� 0�3

I 
 1� 0�1 acc

I 
 1� 0�2 shift red5 I 
 1� 0�6

I 
 1� 0�3 red2

I 
 1� 0�4 shift shift I 
 1� 0�4 I 
 1� 0�5 I 
 1� 0�8 I 
 1� 0�7

I 
 1� 0�5 red4 red4

I 
 1� 0�6 shift shift I 
 1� 0�4 I 
 1� 0�5 I 
 1� 0�8 I 
 1� 0�9

I 
 1� 0�7 red3 red3

I 
 1� 0�8 red5 red5

I 
 1� 0�9 red1

Dabeiist: I 
 1 � 0 �i � I 
 1 �i i ��� 0 � 1 � 2 � 3 � 6 � 9 �
I 
 1 � 0 �4 � I 
 1 �4 � I 
 1 �11

I 
 1 � 0 �5 � I 
 1 �5 � I 
 1 �12

I 
 1 � 0 �7 � I 
 1 �7 � I 
 1 �13

I 
 1 � 0 �8 � I 
 1 �8 � I 
 1 �10

CB 2-21

Abbildung2.27:LALR(1)-Analysetabelle
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Übersicht der Grammatikklassen

LR(0)

SLR(1)

LL(1)

LR(1)

LALR(1)

LL(0)

� LL
�
0 ��� LL

�
1 ��� LR

�
1 �

� LR
�
0 ��� SLR

�
1 ��� LALR

�
1 ��� LR

�
1 �

CB 2-22

Abbildung2.28: ÈUbersichtderGrammatikklassen
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Übersicht der Sprachklassen

REG���
LL

�
0 ���

���
LR

�
0 ���

���
LL

�
1 ���

CFL

���
SLR

�
1 ��� � ���

LALR
�
1 ��� �

eind � CFL

���
LR

�
1 ��� � det � CFL

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

�
0 ���
	 REG 	 ���

LL
�
1 ���
	 ���

SLR
�
1 ���� ���

LR
�
0 ���
	 ���

SLR
�
1 ����� ���

LALR
�
1 ���� ���

LR
�
1 ����� det � CFL 	 eind � CFL 	 CFL

� ���
LR

�
0 ����
� ���� LL

�
1 �

REG

���
� ,

���� LL
�
1 �

REG

���
� 
� ���

LR
�
0 ��� ,

���
LR

�
0 ����� ���� LL

�
1 �

REG

���
� 
� /0

CB 2-23

Abbildung2.29: ÈUbersichtderSprachklassen
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G3 : E � E � E � E � E � � E � � a � 1 � 2 � 3 � 4�

LR(0)±InformationenzuG3:

E �	� a
E �	� 
 E �
E �	� E � E

E �	� a
E �	� 
 E �
E �	� E 
 E
E � 
 � E �
E �	� E � E

E � 
 E � �
E � E � 
 E
E � E � � E

E � E � 
 E
E � E � � E
E � � E �

E � 
 E � �

E �	�E � E
E �	� 
 E �
E �	� a

E � E � � E

E �	�E 
 E
E �	�E � E
E �	� 
 E �
E �	� a

E � E 
 E �

E � E � 
 E
E � E � � E

E � E � 
 E
E � E � � E

E � E � E �

I0


 a

a




E

E

�

�
I9

I6

I2




a

a

� 


�

I7

I1E � �	�E

E �	�E 
 E

E � E 
 � E

E �	� E 
 E

E � a �
I3







I8

I4

I5



E

�
E




CB 2-24

Abbildung2.30:LR(0)-Informationenvon G3
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G3 : E � E � E � E � E � � E � � a � 1 � 2 � 3 � 4 �

Analysetabelle zu G3:

action/goto goto

a � � 	 
 $ E

I0 shift 3 shift 2 I1

I1 shift 4 shift 5 acc SLR

I2 shift 3 shift 2 I6

I3 red 4 red 4 red 4 red 4

I4 shift 3 shift 2 I7

I5 shift 3 shift 2 I8

I6 shift 4 shift 5 shift 9

I7 red 1 shift 5 red 1 red 1 � � � �
I8 red 2 red 2 red 2 red 2 linksass.

I9 red 3 red 3 red 3 red 3

wobei action � I � b��
 shift i bedeutet:

action � I � b��
 shift � goto � I � b��
 Ii

(Tabellenkompression)

CB 2-25

Abbildung2.31:Analysetablevon G3
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G4 : S � iSeS
�
iS

�
a � 1 � 2 � 3 �

LR(0)–Informationen zu G4:

S � � a

S � � � S

S � � a

S � � iSeS

S � i � SeS
S � i � S

S � � iSeS

S � � iS

S � � iS

S � � iSeS

S � � iS
S � � a

S � iSe � S S � iS � eS

S � � S �

S � iSeS �

I3

I0

I1

I4

I6

I5

S

a

a

S

e

S � a � a S

I2i

i

S � iS �

i

CB 2-26

Abbildung2.32:LR(0)-Informationenvon G4



Kapitel 3

SemantischeAnalyse,
Attrib utgrammatik en

[15.06.2004]

DasErgebnisdersyntaktischenAnalyseist derAbleitungsbaum.

hierwerdenjetzt kontextabhÈangigeEigenschaftenbetrachtet:

• DeklariertheitvonBezeichnern(vgl. ATFS:{ww|w ∈ Σ∗} 6∈CFL)

• TypinformationensindnichtdurchCFGbeschreibbar

FestlegungdieserEigenschaftendurch:

• GÈultigkeitsregeln:GÈultigkeitsbereicheinerDeklaration

• Sichtbarkeitsregeln: Sichtbarkeit im GÈultigkeitsbereich( ÈUberdeckungglobaler durch lokale
Deklaration)

• Typvorschriften:Typkonsistenz

Definition: StatischeSemantik:kontextabhÈangige,laufzeitunabhÈangigeEigenschafteneinesProgr-
amms.

FormaleBeschreibungdurchAttributgrammatiken.

Idee: (lt. Knuth)CFG+ semantischeRegeln Zusatzinformationenf Èur denAbleitungsbaum.

SemantischeAnalyse= Attributberechnung.

Als ErgebniserhÈalt mandenattributiertenAbleitungsbaum.Dieserbildet die Grundlagef Èur die an-
schließendeSynthesephase(Codegenerierung).

3.1 Attributgrammatiken

Idee: Attributef Èur A ∈ N undzusÈatzlichesemantischeRegelnf Èur ihreBerechnung.

77



78 3.1 Attributgrammatiken

synthetischeAttribute:Bottom-Up-Berechnung
inheriteAttribute:Top-Down-Berechnung

y beliebigerInformationstransferim Ableitungsbaum.

Attributwerte:Symboltabellen,Typen,Code,Fehler. DaherbreiteAnwendbarkeit von Attributgram-
matiken,syntaxgerichteteProgrammierung.In Compilergeneratorenerfolgt eineautomatischeAttri-
butauswertung.

Im Compilerbau:statischeSemantik,Programmanalysef Èur Compileroptimierung,Codegenerierung
undFehlerbehandlung.ZurÈuckgehendaufKnuth1968:Semanticsof CFLs.

Beispiel:(BinÈarzahlen)GB:

1. Attributisierung von GB mit synthetischen Attributen:

B → 0 v.0 = 0
B → 1 v.0 = 1
L → B v.0 = v.1

l.0 = 1
L → LB v.0 = 2∗ v.1+ v.2

l.0 = l.1+1
N → L v.0 = v.1
N → L.L v.0 = v.1+ v.2/2l.2

GB erzeugtBinÈarzahlenmit und ohnePunkt.N ist dasStartsymbol.Als synthetischeAttribute sind
B,N : v (

”
value“ ) undL : v, l (

”
length“ ). SemantischeRegelnsindAttributgleichungenmit Attributva-

riablen.Mit demIndex i bezeichnenwir dasi-teNichtterminal-Symbol.

Ziel: BestimmungdesZahlwertes

• Attributwertevon v: rationaleZahlen(Av)

• Attributwertevon l: natÈurlicheZahlen(Al)

2. Attributisierung von GB mit synthetischen und inheriten Attributen:

ZusÈatzlichesinherites Attribut f Èur Bits undListen: p (
”
position“ )
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B → 0 v.0 = 0
B → 1 v.0 = 2p.0

L → B v.0 = v.1
l.0 = 1
p.1 = p.0

L → LB v.0 = v.1+ v.2
l.0 = l.1+1
p.1 = p.0+1
p.2 = p.0

N → L v.0 = v.1
p.1 = 0

N → L.L v.0 = v.1+ v.2
p.1 = 0
p.2 =−l.2

BerechnungdesWurzelattributs:

1. LÈangen(↑: Bottom-Up)

2. Positionen(↓: Top-Down)

3. Wert (↑: Bottom-Up)
[18.06.2004]

Definition: (Attributgrammatik):Sei G =< N,Σ,P,S >∈ CFG. Sei Att eineMengevon Attributen,
A = (Aa |α ∈ Att) eineFamilievon Attributwertmengen undatt : χ→ p(Att) eineAttributzuordnung.

Sei Att = Syn ·∪ Inh eineZerlegungin Teilmengensynthetischer und inheriter Attribute,so daßatt
zerfÈallt in

syn: χ→ p(Syn) mit syn(X) = att(X)∩Syn
und inh : χ→ p(Inh) mit inh(X) = att(X)∩ Inh

Eine Regel Π = X0 → X1 . . .Xr ∈ P bestimmtdie MengeVarP = {α.i|α ∈ att(Xi),0 ≤ i ≤ r} der
formalen Attributvariablen von Π mit denTeilmengen

IVarP := {α.i| (i = 0 undα ∈ syn(X0)) oder
(1≤ i≤ r undα ∈ inh(Xi))}

und OVarP := VarP\IVarP derInnenvariablen undAußenvariablen

EineAttributgleichung von Π (semantischeRegel)hatdieForm

α.i = f (α1.i1, . . . ,αn.in)

mit α.i ∈ IVarP ,α1.i1, . . . ,αn.in ∈OVarP , f : Aa1× . . .×Aan→ Aa undn ∈ N.

SeiEP eineMengevon Attributgleichungen,in der jedeInnenvariablegenaueinmalvorkommt,und
E := (EP |Π ∈ P).
DannheißtA = (G,E) eineAttributgrammatik: A ∈ AG.

Definition: (Semantikvon G ∈ AG = DasAttributgleichungssystemeinesAbleitungsbaums):
SeiA = (G,E) ∈ AG. A induziertf Èur jedenAbleitungsbaumt von G ein Attibutgleichungssystem Et .
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SeiKn(t) dieMengederKnotenvon t. SiebestimmtdieMenge

Vart := {α.k|k ∈ Kn(t)markiertdurchX ∈ χ,α ∈ att(X)}

deraktuellenAttributvariablen von t.

Wird aneineminnerenKnoten(kein Blatt) k0 ∈ Kn(t) die Regel Π = X0→ X1 . . .Xr angewandtund
sindk1, . . . ,kr ∈ Kn(t) dieentsprechendenNachfolgerknoten,soerhÈalt mandasAttributgleichungssy-
stem Ek0 von k0 ausEP durchIndexsubstitution(i 7→ ki|0≤ i≤ r) beidenAttributvariablen.

Dannist Et :=
S{Ek|k innererKnotenvon t}.

Beachte: Zu jederaktuellenAttributvariablenα.k, ausgenommendie inheritender Wurzel und die
synthetischenderBlÈatter, gibt esgenaueineGleichungderForm α.k = . . .

Annahme:

• keineinheritenAttributedesStartsymbols

• synthetischeAttributederTerminalsymbolevomScanner

3.1.1 L Èosbarkeit von Et

Et kannkeine,genaueine,odermehrereL Èosungenhaben.

Beispiel: G enthaltedie Regeln A → aBc (mit B an der 2-ten Position) und B → w. Fernersei
α ∈ syn(B) undβ ∈ inh(B). Als Attributgleichungenerhaltenwir β.2 = f (α.2),α.0 = g(β.0).

DerAbleitungsbaumt ergibt in Et die zirkuläre Abhängigkeit mit

β.k = f (α.k)undα.k = g(β.k)⇒ β.k = h(β.k)

FÈur Aa = Ab = N,g = idN und

1. f (x) = x +1  keineL Èosung

2. f (x) = 2x  genaueineL Èosung

3. f (x) = x  mehrereL Èosungen(unendlichviele)

Folgerung: ZirkularitÈatenkÈonnenauftreten,siesindunerwÈunschtwegenMehrdeutigkeiten.
Sieentstehenerstim Et =

S{Ek|k innererKnotenvon t}.
[22.06.2004]

Definition: A ∈ AG heißtzirkulär: xy esgibt einenAbleitungsbaumt mit zirkulÈaremAttributglei-
chungssystemEt , d.h.eineaktuelleAttributvariablehÈangtvonsichselbstab.
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3.1.2 Ein Zirkularit Èatstestf Èur Attrib utgrammatik en

SeiA =< G,E >∈ AG. EineRegel Π = X0→ X1 . . .Xr bestimmtihrenAbhängigkeitsgraphen DGP

mit derKnotenmengeKno(DGP ) := OKno(DGP )∪UKno(DGP )

OKno(DGP ) := {α.0|α ∈ att(X0)} (Oberknoten)
UKno(DGP ) := {α.i|α ∈ att(Xi),1≤ i≤ r} (Unterknoten)

undderKantenmenge Kan(DGP ):

(x1,x2) ∈ Kan(DGP ) :xyx2 = f (. . .x1 . . .) ∈ EP

Beachte: VarP = UKno(DGP ) ·∪OKno(DGP ) = OVarP ·∪ IVarP

insbesondere:Kan(DGP )⊆OVarP × IVarP , also:keineZirkularitÈat in DGP .

Problem:BeimVerklebenderDGP zu DGt fÈur einenAbleitungsbaumt kÈonnenSchleifenauftreten.

Folgerung: A zirkulÈarxy esgibt einenAbleitungsbaumt vonA, sodaßDGt eineSchleifeenthÈalt.

Bemerkung: DGt entstehtaus(DGP |Π ∈ P), wie Et aus(EP |Π ∈ P) undt aus(Π|Π ∈ P).

Beobachtung: EineSchleifein DGt bestimmteinenTeilgraphenbei dereineRegel Π mit verbind-
barenUnterknotenvon DGP existiert. EineVerbindunggehÈort zu einemNichtterminal-Symbolund
verlÈauft voneinerinheritenzueinersynthetischenVariable.

Definition: (AttributabhÈangigkeit): SeiA∈N,α∈ inh(A),α′ ∈ syn(A). Dannheißtα′ vonα unterhalb

A abhängig (Bezeichnung:α A−→ α′), wennein Ableitungsbaumt mit WurzelA undWurzelknotenk
existiert,sodaßin DGt einPfadvon α.k nachα′.k f Èuhrt:

(α.k,α′.k) ∈ trans(Kan(DGt))

Beachte: PaareabhÈangigerAttributevonverschiedenenAbleitungsbÈaumenmit gleicherWurzelmÈus-
senbeiderErmittlungvonSchleifengetrenntbehandeltwerden,weil sonstunzulÈassigeAbhÈangigkei-
tenentstehenkÈonnen.

Definition: (AttributabhÈangigkeitsmengen):Seit einAbleitungbaummit WurzelA.

D(A, t) := {(α,α′)|α A−→ α′ in t}
D(A) := {D(A, t)|t Ableitungsbaummit WurzelA}

Bei derinduktivenBestimmungbenutzenwir folgendeBezeichnung:
Definition: FÈur Π = A0→ w0A1w1A2 . . .Arwr undDi ⊆ inh(Ai)×syn(Ai) de�nierenwir

D[Π;D1 . . .Dr]⊆ inh(A0)×syn(A0)

durch

{(α,α′)|(α.0,α′.0) ∈ trans(Kan(DGP )∪
r[

i=1

{(β.i,β′.i)|(β,β′) ∈ Di})}

Lemma: Die AttributabhÈangigkeitssystemeD(A) mit A ∈ N sindinduktiv bestimmtdurch:
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1. Π = A→ wy D[Π; ] ∈D(A)

2. Π = A→ w0A1w1 . . .Arwr,Di ∈D(Ai),(1≤ i≤ r)y D[Π;D1, . . . ,Dr] ∈D(A)

Beweis: durchInduktion ÈuberdieStrukturderAbleitungsbÈaume.

Bemerkung: Da f Èur D ∈D(A) gilt: D⊆ inh(A)×syn(A) bricht derBerechnungsprozeßnachendlich
vielenSchrittenab.

[25.06.2004]

Folgerung: (ZirkularitÈatstest):A ∈ AG ist zirkulÈarxy esgibt

Π = A0→ w0A1w1 . . .Arwr,α.k ∈ UKno(DGP ) undDi ∈D(Ai)(1≤ i≤ r)

sodaß

(α.k,α.k) ∈ trans(Kan(DGP )∪
r[

i=1

{(β.i,β′.i)|(β,β′) ∈ Di})

Komplexität des Zirkularitätstest

n = |A|,T (n) Zeit zurEntscheidungderZirkularitÈat.

2c·n/ log(n) ≤ T (n)≤ 2d·n2

3.1.3 Stark-nichtzirkul ÈareGrammatik en

KeineTrennungderAbhÈangigkeitsmengenverschiedenerAbleitungsbÈaume.

D(A) := {(α,α′)|α A−→ α′}

HinreichendesKriterium f Èur dieNichtzirkularitÈat;Testin Polynomzeit.
Beachte: Esgibt A ∈ AG, sodaßA nicht-zirkulÈar ist, ohnestark-nichtzirkulÈarzusein.

3.1.4 Attrib utberechnung

1. Et alsTermersetzungsssystem,Top-Down-Berechnung.KeineZirkularitÈaty Terminationmit
eindeutigerL Èosung.

2. Bottom-Up-Au� Èosungvon Et : VariablendurchWerteersetzenundTermeausrechnen.

3. UniformeBerechnung,unabhÈangigvomAbleitungsbaum

(a) BerechnungsplÈanef Èur (EP |Π ∈ P) aufstellen.

(b) RekursiveProzeduren/Funktionenf Èur (EP |Π ∈ P) aufstellen.

Idee: JedemsynthetischenAttribut einerVariablenwird eineProzedur/Funktionzugeord-
netmit ihreninheritenAttributenalsParameter.

4. Spezialfall: SAG, LAG mit AttributberechnungwÈahrendderSyntaxanalyse.
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3.2 S-Attributgrammatiken

Definition: A ∈ AG heißtS-Attributgrammatik(A ∈ SAG), wennInh = /0, alsoAtt = Syn.

Folgerung: Bottom-Up-BerechnungderAttributwerte.

Spezialfall: nurBestimmungderWurzelattribute,derRestinteressiertnichtundexistiertnurtemporÈar
aufdemKellerwÈahrendderAbleitung.

Idee: DurchfÈuhrungwÈahrendder Bottom-Up-Syntaxanalyse,zwischenspeichernvon Attributwerten
im Analysekeller.

Beispiel:A→ BaD
I1 v1
I2 v2
I3 v3 −→

I4 v4

BeimReduktionsschrittwerdensimultandieWertedersynthetischenAttributevonA ausdenWerten
unterv1,v2,v3 berechet(

”
Records“ ).

BeimAcceptschrittdannAusgabederWurzelattribute.
[29.06.2004]

Beispiel:Stackcodef Èur arithmetischeAusdrÈucke
E → (E + E)| c.0 = c.2;c.4;ADD

| (E ∗E)| c.0 = c.2;c.4;MULT
| id| c.0 = LOADa.1 (lexikalischeAdresse)
| num c.0 = LIT n.1 (lexikalischerWert)

Wertevona.1,n.1: lexikalischeAttribute,diemit demTokenvomScannerÈubergeben:(id,X)(num,5)

((3+ X)∗ (Y +5))
↓ Scanner

((< num,3>+< id,X >)∗ (< id,Y >+< num,5>))

CodegenerierungdurchAttributauswertungwÈahrendderSyntaxanalyse.

Shift: Aufruf desScannersdurch
”
nextsym“

(i) Token 7→ LR(0)-Menge(mit goto)

(ii) lexikalischesAttribut

BeideInformationenaufdemAnalysekeller.

Reduce: (i) ReduktionaufdemAnalysekeller

(ii) simultaneAttributberechnung

Accept: Wurzelattribut; in diesemFall: derStackcodedesAusdrucks.
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DasWurzelattribut ergibt sichdannals:LIT 3;LOADX ;ADD;LOADY ;LIT 5;ADD;MULT

Beispiel:BerechnungdesAbstrakten Syntaxbaums (AST). KonkreteSyntaxundabstrakteSyntax:

Π = A0→ w0A1w1 . . .Arwr

reprÈasentiertOperationssymbolFP vomTyp A1× . . .×Ar→ A0 (Ai Sorte,Typ)

Das
”
Verkleben“ der Regeln zu einemAbleitungsbaumentsprichtder funktionalenApplikation der

zugehÈorigenOperationssymbole.

Folgerung: Der Ableitungsbaumvereinfachtsichzu demAST. Nur derAST ist f Èur die ÈUbersetzung
erforderlich.

Die konkrete Syntax ist die benutzerfreundlicheDarstellungin
”
Mix�x “ -NotationunterVerwendung

natÈurlicherSprachef Èur dieTerminalsymbolederkontextfreienGrammatik.
Die abstrakte Syntax ist einedarstellungsunabhÈangigealgebraischeStruktur(→ algebraischerDaten-
typ, Konstruktoren).
Beispiel:(sieheAbbildung3.6) if id < numthenid = num+ id �

Die RegelnselbstkÈonnenauchdurchOperationssymboledargestelltwerden:Regelbaum.

Aufgabe: BerechnungdesAST wÈahrendderBottom-Up-Analyse.DazuMethodederS-Attributgra-
mmatik.

DarstellungdesAufbausvonASTsdurchKonstruktionvonGraphen:

1. Graphen

a ∈ Adr unendlicheMengevonAdressenf Èur SpeicherplÈatze(Heap)
Ω Operationsalphabetmit Stelligkeiten
f (n) ∈Ω = {assign(1),seq(2),cond(2), less(2),plus(2), id(0),num(0)}
Kno MengederΩ-Knoten
k ∈ Kno := {(a, f ,a1, . . . ,an)|a,ai ∈ Adr, f ∈Ω(n)}
Graph: MengevonKnotenmit einerWurzel
G ∈Graph:= {(a,k)|a ∈ Adr,k ⊆ Kno}

2. Konstruktorfunktionenf Èur Graphen

f (n) ∈Ω 7→mk− f : Graphn→Graph

mk− f((a1,k1), . . . ,(an,kn)) := (a,k)

mit neuerAdressea und

k := {(a, f ,a1, . . . ,an)}∪
n[

i=1

ki

Die Disjunktheitderki erfolgtautomatischdurchdieKonstruktion.
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S-Attributierungvon Gs: Wurzeladresseals S-Attribut im Analysekeller, HeapstattAusgabebandes
benutzen.Anstattmit print-FunktiondieeinzelnenRegelnummernauszugeben,wird jetztdieentspre-
chendemk− f i-Funktionbenutzt.
Die Attributwertesind nun Graphen,dasAnalyseergebnisist schließlichdie Graphdarstellungdes
AST aufdemHeap.
 diesbildetdieBasisf Èur weitereAttributierung.

Beachte: UnterschiedzwischenWurzelattributberechnungundvoller Attributierung(Erweiterung).

Beispiel:Typberechnungf Èur arithmetischeAusdrÈucke

Typ := {int,real}mit max: Typ2→ Typ, bzgl. int < real

Der Aufruf von
”
nextsym()“ (Lexer) bestimmtdas Typattribut von num, Typattribut von id Èuber

lookup-table Syntaxbaummit Typinformationen(weiteresKnotenfeld)annotiert.

3.3 L-Attributgrammatiken
[02.07.2004]

Definition: A =< G,E >∈ AG ist eineL-Attributgrammatik (A ∈ LAG): xy FÈur jedeAttributglei-
chungα.i = f (. . .β. j . . .) gilt: α ∈ Inh,β ∈ Syny j < i

Folgerung: G∈ LAG nichtzirkulÈar. Attributberechnungin
”
depth-�rst,left-to-rightorder“ . Baumreise

mit 2 Knotenbesuchen:

1. top-down: inheriteAttribute

2. bottom-up:synthetischeAttribute

3.3.1 Syntaxanalysemit L-Attrib utauswertung

SeiA =< G,E >∈ LAG mit G ∈ LL(1)

Ziel: ErweiterungderTop-Down AnalysezurBerechnungeinessynthetischenWurzelattributs.

Methode:ExpansionvonA∈N aufAnalysekellersogestalten,daßspÈatereReduktionmÈoglich:Kom-
binationvonTop-Down (inheriteAttribute)undBottom-Up(synthetischeAttribute).

Kelleralphabet:Γ :=
S

P∈P(LR(0)
P

(G)×ValP )∪{(→ ·S, /0),(→ S·,val)}mit val : syn(S)→ A,
LR(0)

P
(G) := {[A→α.β]|Π = A→αβ} undValP = {valP |valP : VarP−→A (

”
Attributwertmege“ ) }

Kon�gurationen:(w,γ) mit w alsEingabeundγ ∈ Γ.

1.
”
expand“ -Schrittmit BerechnunginheriterAttribute.

...
[A→ X1 . . .Xi−1 ·Bγ] val

⇒
...

[A→ X1 . . .Xi−1 ·Bγ] val
[B→ ·β] val′
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Dabeiist B→ β wegenG ∈ LL(1) durchEingabe-
”
look-ahead“ bestimmt.

val′ belegt dieinheritenAttributvariablenvonB nachAttributgleichungenf Èur A→X1 . . .Xi−1Bγ.

Seiα ∈ inh(B) und (α.i = t) ∈ EA→X1...g, soval′(α.0) = val(t) ∈ A (Wert von t bezÈuglich val)

”
EinsetzenderAttributwerteundausrechnen“ .

2.
”
match“ -Schritt:

...
[A→ γ ·aγ′] val

⇒
...

[A→ γa · γ′] val

falls a nÈachstesEingabesymbol.Eingabekopf rÈuckt vor

3.
”
reduce“ -Schrittmit BerechnungdersynthetischenAttribute.

...
[A→ X1 . . .Xi−1 ·Bγ] val

[B→ β·] val′
⇒

...
[A→ X1 . . .Xi−1B · γ] val′′

val′′ erweitertval umsynthetischeAttributevon B.

val′′(α.i) = val(t) (bezÈuglich val′) falls α.0 = t ∈ EB→b, bzw. val′′(α.i) = val(α.i) sonst(un-
verÈandert).

3.3.2 Anwendungvon LAG
[06.07.2004]

ÈUberprÈufungderDeklariertheitvonBezeichnern.G seigegebendurch:

Programm P→ DL;SL
Deklarations-Liste DL→V |V ;DL
Statement-Liste SL→ S|S;SL
Variable V → a|b| . . .
Statement S→V := V
Beispiel c;b;a;a := c;b := a;d := a

Attribute
syn.A. v deklarierteoderbenutzeVariable

fÈur V mit Wertaus{a,b,c, . . .}
syn.A. dv MengevondeklariertenVariablen

fÈur DL mit Wertenaus⊆ {a,b,c, . . .}
inh. A. env Umgebung

fÈur S,SL mit Wertenaus⊆ {a,b,c, . . .}
syn.A. decl

”
deklariert“

fÈur S,SL,P mit Wertenaus{true, f alse}



Kapitel 3. Semantische Analyse, Attributgrammatiken 87

Attributgleichungen
P→ DL;SL decl.0 = decl.3

env.3 = dv.1 (Beachte:1< 3!⇒ LAG)
DL→V dv.0 = {v.1}
DL→V ;DL dv.0 = {v.1}∪dv.3
V → a v.0 = a
SL→ S env.1 = env.0

decl.0 = decl.1
SL→ S;SL env.1 = env.0

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

S→V := V decl.0 = v.1∈ env.0 AND v.3∈ env.0
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3. SemantischeAnalyse

Bsp.:(BinärzahlenvonKnuth)

GB : � 1� B � 0 � 2� B � 1

� 3� L � B � 4� L � LB

� 5� N � L � 6� N � L � L

l :
v:

l :
v:

l :
v:

l :
v:

l :
v:

l :
v:

v:

v:

v:v:

v:

v:

v:

L L

0

B 1

BB

1B

0B

B 1

1

L

L

L L

�
N

CB 3-1

Abbildung3.1:BinÈarzahlenvonKnuth
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Attributierung von GB mit synthetischen und

inheriten Attributen:

GB : � 1 � B � 0 � 2 � B � 1

� 3 � L � B � 4 � L � LB

� 5 � N � L � 6 � N � L � L

l :
v:

l :
v:

l :
v:

l :
v:

l :
v:

l :
v:

v:

v:v:

v:

p:

p:

p:

p:

p:

p:

p:

p:

p: v:
p:

v:p:

v:p:

L L

0

B1B

B

1

L

L

L

�
N

B
L

0
B

1

B

1

CB 3-2

Abbildung3.2:Attributierungvon GB mit synthetischenundinheritenAttributen
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Attributgleichungen:
π Eπ

B � 0 v � 0 � 0

B � 1 v � 0 � 2 ��� � p � 0 �
L � B v � 0 � v � 1

l � 0 � 1

p � 1 � p � 0
L � LB v � 0 � � �

v � 1 � v � 2 �
l � 0 � � �

l � 1 � 1 �
p � 1 � � �

p � 0 � 1�
p � 2 � p � 0

N � L v � 0 � v � 1
p � 1 � 0

N � L � L v � 0 � � �
v � 1 � v � 3 �

p � 1 � 0

p � 3 � 	 � l � 3 �

CB 3-3

Abbildung3.3:Attributgleichungen
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Ein Attributgleichungssystem

t:

0 1

1

k0:N

k1:L

k3:L k4:B k5:B

k6:B

v� k0

p � k1
l � k1
v � k1

l � k2
v � k2

p � k3
l � k3
v� k3 p � k4 v � k5

p � k6 v� k6

1

k2:L 12
-1

-1 0.5

0.5

0

0

01

1 2

2

2

2.5

p � k2�

p � k5

v � k4

Et

k0: v� k0
� ��� v� k1 � v� k2 �

p � k1
� 0

p � k2
� �	� l � k2 �

k1: v� k1
� ��� v� k3 � v� k4 �

l � k1
� ��� l � k2 � 1 �

p � k3
� ��� p � k1 � 1 �

p � k4
� p � k1

k2: v� k2
� v� k5

l � k2
� 1

p � k5
� p � k2

k3: v� k3
� v� k6

l � k3
� 1

p � k6
� p � k3

k4: v� k4
� 0

k5: v� k5
� 2 
�
 � p � k5 �

k6: v� k6
� 2 
�
 � p � k6 �

CB 3-4

Abbildung3.4:DasAttributgleichungssystem
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Abhängigkeitsgraphen

DGt :

L

L B

N

L � L

L

B1

B

0

B

DGN � L � L:p � 0 l � 0

p � 1 l � 1 p � 2 v� 2

v� 0

p � 1 l � 1 p � 3 l � 3

p � 0 p � 0v� 0 v� 0 p � 0

p � 1 v� 1

v� k0

p � k1 p � k2

p � k4 v� k4 p � k5 v� k5

p � k6

DGL � LB:

DGB� 1: DGB� 0: DGL � B:

� l � k2

p � k3

0 1

1

k0

k1 k2

k4 k5

k6

N

LL

L B B

B

v� 0

v� 1 v� 1 v� 3

l � k1

l � k3 v� k3

v� k6

v� 0

v� k1 v� k2

k3

l � 0

CB 3-5

Abbildung3.5:AbhÈangigkeitsgraphen
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Konkrete und abstrakte Syntax (Beispiel)
G : S � id: � E

�
begin S;S end

�
if B then S

B � E � E

E � E � E
�
id

�
num

Ableitungsbaum: S

S ; S

id := E if B then S

E + E E � E id :=

num num E + E

num id

begin end

id id

E

Operationsalphabet:

assign: E � S less:E � E � B

seq:S � S� S plus :E � E � E

cond :B � S� S ident : � E

number : � E

Abstrakter Syntaxbaum:

seq

assign cond

plus less assign

plus

identnumber

numberidentnumber ident

CB 3-6

Abbildung3.6:konkreteundabstrakteSyntax



94
3.3

L-A
ttributgram

m
atiken

Beispiel: Graphrepräsentation

seq

assign

plus

num id

cond

less

id num

assign

plus

num id

CB 3-7

A
bbildung

3.7:B
eispiel:G

raphrepr Èasentation
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COMPILERBAU 2004 2

AST–Erzeugung mit S–Attributierung

S→ id := E a:0 = mk-assign(a:3)

S→ begin S; Send a:0 = mk-seq(a:2;a:4)

S→ if B then S a:0 = mk-cond(a:2;a:4)

B→ E < E a:0 = mk-less(a:1;a:3)

E → E + E a:0 = mk-plus(a:1;a:3)

E → id a:0 = mk-id()

E → num a:0 = mk-num()

S–Anteil der Typberechnung arith. Ausdrücke

E → E + T t:0 = max(t:1;t:3)

E → T t:0 = t:1

T → T *F t:0 = max(t:1;t:3)

T → F t:0 = t:1

F → num t:0 = t:1

F → id t:0 = lookup(env:0; id:1)

CB 3-8

Abbildung3.8:AST-ErzeugungundS-Anteil derTypberechnung
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COMPILERBAU 2004 2

Syntaxanalysemit Attributauswertung

Ein Beispiel:

A B

A

c

a b

SS→ AB:
i:1 = zero()
i:2 = suc(s:1)
s:0 = suc(s:2)

A→ aA:
i:2 = suc(i:0)
s:0 = suc(s:2)

A→ c:
s:0 = suc(i:0)

B→ b:
s:0 = suc(i:0)

Ableitungsbaum:Grammatik:

0

1 2

3 4 5

6

CB 3-9

Abbildung3.9:Syntaxanalysemit Attributauswertung
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COMPILERBAU 2004 2

Syntaxanalysemit Attributauswertung

i.0 = 0

[→ ·S]

[S → ·AB]

[A → a ·A]

ªexpand Sº

ªmatchaº

[→ ·S]

[S → ·AB]

[A → aA·] i.0 = 0,s.2 = 2

[→ ·S]

[S → A ·B] s.1 = 3

s.1 = 3

i.0 = 4

s.1 = 3

i.0 = 4

s.1 = 3,s.2 = 5

s.0 = 6

[→ ·S]

[S → A ·B]

[B → ·b]

[→ ·S]

[S → A ·B]

[B → b·]

[→ ·S]

[S → AB·]

[→ S·]

ªreduceA → cº

ªexpand Bº

ªmatchbº

ªreduceA → aAº

ªreduceB → bº

ªreduceS → ABº

Berechnungsprotokoll (ohneZustandundEingabe):

i.0 = 0

[→ ·S]

[→ ·S]

[S → ·AB]

[S → ·AB]

[→ ·S]

[A → ·aA]

i.0 = 0

[→ ·S]

[S → ·AB]

[A → a ·A]

i.0 = 1

ªexpand Aº

ªexpand Aº

i.0 = 0

[→ ·S]

[S → ·AB]

[A → a ·A]

i.0 = 1

ªmatchcº

[A → ·c]

[A → c·]

CB 3-10

Abbildung3.10:SyntaxanalyseFortsetzung
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Kapitel 4

ÈUbersetzungin Zwischencode

AufteilungderCodeerzeugung:PS
trans−→ Z

code−→MC

• front-end:transerzeugtmaschinenunabhÈangigenZwischencodef ÈureineabstrakteStackmaschi-
ne

• back-end:codeerzeugtMaschinencode

Vorteil dieserZerlegung:Z ist maschinenunabhÈangig→ PortabilitÈat,Transparenz,Codeoptimierung.

Beispiel:JavaVirtual Machine(JVM), P-CodevonPascal.

4.1 Übersetzung von Ausdrücken, Anweisungen, Blöcken und Prozedu-
ren

Beispiel:ProgrammierspracheBPS (
”
PascalohneDatenstrukturenundProzedurparameter“ )

• arithmetischeundboolescheAusdrÈuckemit strikterbzw. nicht-strikterSemantik

• Kontrollstrukturen:Sequenz,Verzweigung,Iteration

• Bl Èocke und Prozeduren:lokale und globaleVariablen.ErfordertdynamischeSpeicherverwal-
tungmit Laufzeitkeller. UnterschiedlicheVerwendungin Programmiersprachen:

– FORTRAN: Unterprogramme,nichtgeschachtelt,keineRekursion
 statischeSpeicherverwaltung,Speicherbedarfzur ÈUbersetzungszeitbekannt

– C: rekursiveProzeduren,abernichtgeschachtelt
 dynamischeSpeicherverwaltung,Speicherbedarferstzur Laufzeitbekannt,keinesta-
tischenVerweiseaufdemLaufzeitkeller

– ALGOL-Familie: ALGOL60, Pascal,Modula,geschachtelterekursive Prozedurdeklara-
tionen
 dynamischeSpeicherverwaltung,Laufzeitkellermit statischenVerweisen

• keineDatenstrukten,keineProzedurparameter

• BeschrÈankungaufDatentypint

99



100 4.1 Übersetzung von Ausdrücken, Anweisungen, Blöcken und Prozeduren

4.1.1 Semantikvon BPS
[09.07.2004]

• BezeichnereinerDeklaration∆ mÈussenpaarweiseverschiedensein.

• Ein im AnweisungsteilΓ einesBlockes∆Γ auftretenderBezeichnermußdeklariertsein,und
zwar in ∆ oderin derDeklarationslisteeines∆Γ umschließendenBlocks.

• MehrfachdeklarationeinesBezeichnersaufverschiedenenNiveausmÈoglich,die
”
innerste“ De-

klarationist f Èur einAuftretengÈultig.

• Static Scope: Beim Aufruf einerProzedurist ihre Deklarations-,undnicht ihre Aufruf-Umge-
bunggÈultig.

4.1.2 Zwischencodef Èur BPS

AM: abstrakteMaschinemit DatenkellerundProzedurkeller.

ZustandsraumZR := BZ×DK×PK
mit BefehlszÈahlerBZ :=N, DatenkellerDK =Z∗ (Spitzerechts)undProzedurkellerPK =Z∗ (Spitze
links).

Zustands = (m,d, p) ∈ ZR
mit Befehlsmarke m ∈ N, DK-Zustandd = d.r : . . . : d.1 undPK-Zustandp = p.1. . . p.t.

AM-Befehle:

• arithmetischeBefehle:ADD, . . .

• logischeBefehle:NOT, AND, OR,LT, . . .

• Sprungbefehle:JMPn, JFALSE n (n ∈ N)

• Prozedurbefehle:CALL(ca,dif , loc) (mit ca,dif , loc ∈ N), RET

• Transportbefehle:LOAD(dif ,off ), STORE(dif ,off ), mit dif ,off ∈ N undLIT z mit z ∈ Z

Befehlssemantik
[[B]] : ZR−→ ZR f Èur jedenAM-Befehl B
[[ADD]](m,d : z1 : z2, p) := (m +1,d : (z2 + z1), p)

[[LT ]](m,d : z1 : z2, p) := (m +1,d : b, p) mit b =

{
1 ,z1 < z2

0 ,z1 ≥ z2

[[AND]](m,d : b1 : b2, p) := (m +1,d : b1∧b2, p)
[[OR]](m,d : b1 : b2, p) := (m +1,d : b1∨b2, p)
[[NOT ]](m,d : b, p) := (m +1,d : ¬b, p)



mit b,b1,b2 ∈ {0,1}

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

(n,d, p) ,b = 0
(m +1,d, p) ,b = 1

[[JMPn]](m,d, p) := (n,d, p)

FÈur dieSemantikderProzedur- undTransportbefehlebesondereStrukturdesProzedurkellersp:
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p zerfÈallt in AktivierungsblÈocke (
”
Frames“ ) derForm

sv : dv : ra : l1 : . . . : lk

mit sv: statischerVerweis(zeigtaufdenAktivierungsblockderDeklarationsumgebung),dv: dynami-
scherVerweis(zeigtauf denletztenAktivierungsblock),ra: RÈucksprungadresse(Codeadresse)nach
BeendigungdesProzeduraufrufsundli: lokaleVariableeinesProzessaufrufs.

Berechnung des statischen Verweises
[13.07.2004]

sv liefert dieDifferenzzwischenAufruf undDeklarationsniveauunddamitdieL ÈangederVerweisket-
te.Dazu

Hilfsfunktion base: PK×N−→ N
bestimmtf Èur einenProzedurkeller bezÈuglich einerNiveaudifferenzdenBeginn derDeklarationsum-
gebung(alsabsoluteAdressedesaktuellenPK).

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

Beispiel:(Abbildung4.7)
base(p,2) = base(p,1) + p.base(p,1)
base(p,1) = base(p,0) + p.base(p,0)

= 1 + p.1 = 6
base(p,2) = 6 + p.6 = 11

Esfolgt: s︸︷︷︸
rel.Adr.

= base(p,2) + 2︸︷︷︸
lok.Var.

+ 2︸︷︷︸
ra+dv

= 15

• CALL(ca,dif , loc)
mit ca ∈ N als Codeadresse,dif ∈ N als Niveaudifferenzund loc ∈ N f Èur die Anzahl lokaler
Variablen.ErzeugtneuenAktivierungsblockundspringtzumCodedesProzedurrumpfs.

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

(ca,d,(base(p,dif ) + loc +2)︸ ︷︷ ︸
sv

: loc +2︸ ︷︷ ︸
dv

: m +1︸ ︷︷ ︸
ra

: 0 : . . . : 0︸ ︷︷ ︸
lok.Var.

: p)

• RET l ÈoschtdenletztenAktivierungsblockundkehrtzurAufrufstellezurÈuck

[[RET ]](m,d, p.1 : . . . : p.t) :=

if t ≥ 2+ p.2then(p.3,d, p. (2+ p.2)︸ ︷︷ ︸
StartnächsterAktivierungsblock

: . . . : p.t)

PK wird stetsmindestenseinenAktivierungsblockenthalten.

• LOAD(dif ,off ) undSTORE(dif ,off ) ladenundspeichernzwischen.

DK undPK: relativeAdressierungmit
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– Niveaudifferenzdif zwischenAuftretenundDeklaration

– Offsetoff alsrelativeAdressein Aktivierungsblock

Die KettederstatischenVerweisebestimmtdiesichtbareUmgebungauf PK.

[[LOAD(dif ,off )]](m,d, p) := (m +1,d : p.[base(p,dif ) +2+ off ], p)

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

[[LIT z]](m,d, p) := (m +1,d : z, p)

Definition: AM-Code:Befehlsfolgenmit aufsteigendenBefehlsmarken
P ∈ AM-Code⇔ P = a1 : B1; . . . ;ap : Bp mit ai ∈ Adr := N,ai = a1 + i−1 und Bi ein AM-Befehl
(1≤ i≤ p).

Semantikvon P: IterationderBefehlegemÈaßBZ

I : AM −Code×ZR−→ ZR
I [[P]](m,d, p) := if a1 ≤ m≤ ap then

I [[P]]([[Bm]](m,d, p)︸ ︷︷ ︸
(m0,d0,p0)

)

else(m,d, p)[16.07.2004]

4.1.3 ÈUbersetzungvon BPS-Programmenin AM-Code

trans: BPS-Prog→ AM-Code(ZwischencodeZ)

Hilfsmittel: Symboltabelle

Tab:= {st|st : Ide−→ ({const}×Z)

∪({var}×Lev×Off)∪ ({proc}×Adr×Lev×Size)

Variablendeklaration:Deklarationsniveaudl ∈ Lev, Offsetoff ∈Off := N

Prozessdeklaration:Startadresseca ∈ Adr dasProzedurcodes,Deklarationsniveaudl ∈ Lev, Anzahl
derlokalenVariablenloc ∈ Size:= N

Aufbau der Symboltabelle

up: Decl×Tab×Adr×Lev−→ Tab

up(∆,st,a, l) beschreibtdenUpdateeinerSymboltabellest bezÈuglich einerDeklaration∆ bei freier
Adressea undaktuellemNiveaul (Blockschachtelungstiefe).

up(∆c∆v∆p,st,a, l) := if dif�d (∆c∆v∆p) then

up(∆p,up(∆v,up(∆c,st,a, l),a, l),a, l)
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• up(ε,st,a, l) := st

• up(constI1 = Z1, . . . , In = Zn︸ ︷︷ ︸
Dc

;st,a, l) := st[I1/(const,Z1), . . . , In/(const,Zn)]

• up(varI1, . . . , In︸ ︷︷ ︸
Dv

;st,a, l) := st[I1/(var, l,1), . . . In/(var, l,n)]

• up(procI1,B1; . . . ; In,Bn︸ ︷︷ ︸
Dp

;st,a, l) :=

st[I1/(proc,a1, l,size(B1)), . . . , In/(proc,an, l,size(Bn))]

Dabeisinda1, . . . ,an symbolische
”
freie“ Adressen.

size: Block→ N
ermitteltdenSpeicherbedarfalsAnzahlderlokalenVariablen.

size(∆cvarI1, . . . , In;∆pΓ) := n

Anfangstabelle

P = in/outI1, . . . , In,B. hat die SemantikM [[P]] : Zn− → Zn. FÈur (z1, . . . ,zn) ∈ Zn wÈahlenwir den
Anfangszustand

s = (1,ε,0 : 0 : 0 : z1 : z2 : . . . : zn) ∈ ZR

mit 1 als StartadressedesAM-Codesvon P, ε als leerenDatenkeller DK und 0 : 0 : 0 : z1 : . . . : zn

alsI/O-Block auf demProzedurkeller PK. Die entsprechendinitialisierteAnfangstabellehatdahern
EintrÈagestI/O(I j) = (var,0, j) f Èur 1≤ j ≤ n.
WeitereHilfsfunktionenzurDe�nition der ÈUbersetzungtranssinddie folgenden:

• bt : Block×Tab×Adr×Lev−→ AM −Code

• dt : Decl×Tab×Adr×Lev−→ AM −Code

• ct : Cmd×Tab×Adr×Lev−→ AM −Code

• et : AExp×Tab×Adr×Lev−→ AM −Code

• sbt : BExp×Tab×Adr×Lev−→ AM −Code

DerParameterl ∈ Lev := N beschreibtdieBlockschachtelungstiefe.

4.1.4 Die ÈUbersetzung

Startder ÈUbersetzungmit

trans(in/outI1, . . . , In;B.) := 1 : CALL(aG,0,size(B));

2 : JMP 0;

bt(B,stI/O,aG,1)

aG: StartadressedesAnweisungsteilsΓ in B = ∆Γ
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Blockübersetzung

bt(∆Γ,st,a, l) := dt(∆,up(∆,st,
!︷ ︸︸ ︷

a1, l),a1, l)

ct(Γ,up(∆,st,a1, l),a, l)

a′ : RET;

Dabeierzeugtdt Codef Èur dieProzedurrÈumpfevon∆, in derzugehÈorigenSymboltabellesindnichtnur
dieKonstantenundVariablenvon ∆, sondernauchdieProzedurbezeichner(Rekursion!)eingetragen.
ct erhÈalt die ÈubergebeneStartadresseunderzeugtCodesf Èur einenProzessrumpf,dermit einemRÈuck-
sprungendet.

Deklarationsübersetzung

dt(∆c∆v∆p,st,a, l) := dt(∆p,st,a, l)

dt(ε,st,a, l) := ε
dt(procI1,B1; . . . ; In,Bn; ,st,a, l) := bt(B1,st,a1, l +1)

...

bt(Bn,st,an, l +1)

[20.07.2004]

Beachte:

• st(I j) = (proc,a j, l + 1,off ), weil bt die Funktionendt undup mit dengleichenAnfangspara-
meteraufruft und beideFunktionenausdiesenin gleicherWeisedie Adressenf Èur die Proze-
durrÈumpfeerzeugt.

• bt wird mit demLevel l +1 aufgerufen.

Anweisungsübersetzung

ct(I := E,st,a, l) := if st(I) = (var,dl,off ) then

et(E,st,a, l)

a′ : STORE(l−dl,off );

ct(I(),st,a, l) := if st(I) = (proc,ca,dl, loc) then

a : CALL(ca, l−dl, loc);

ct(Γ1;Γ2,st,a, l) := ct(Γ1,st,a, l)

ct(Γ2,st,a
′, l)
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ct(if BE thenΓ1 elseΓ2,st,a, l) := sbt(BE,st,a, l)

a′ : JFALSE a′′;

ct(Γ1,st,a
′+1, l)

a′′−1 : JMP a′′′; // hinterct(Γ2, . . .)

ct(Γ2,st,a
′′, l)

a′′′ : . . .

ct(while BE doΓ,st,a, l) := sbt(BE,st,a, l)

a′ : JFALSE a′′+1

ct(Γ,st,a′+1, l)

a′′ : JMP a;

et(z,st,a, l) := a : LIT z;

et(I,st,a, l) := if st(I) = (const,z) then

a : LIT z;

if st(I) = (var,dl,off )

a : LOAD(l−dl,off );

et(E1 + E2,st,a, l) := et(E1,st,a, l)

et(E2,st,a
′, l)

a′′ : ADD;

Bemerkung: eterzeugtStackcode,dessenBerechnungdenWertdesAusdruckesaufdemDatenkeller
liefert.

sbt(E1 < E2,st,a, l) := et(E1,st,a, l)

et(E2,st,a
′, l)

a′′ : LT;

sbt(notBE,st,a, l) := sbt(BE,st,a, l)

a′ : NOT;

sbt(BE1 andBE2,st, l) := sbt(BE1,st,a, l)

sbt(BE2,st,a
′, l)

a′′ : AND;
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StrikterStackcodef Èur boolescheAusdrÈucke:beideArgumentewerdenstetsberechnet.

Satz: (Korrektheitder ÈUbersetzung):FÈur jedesProgrammP ∈ Prog(n) und(z1, . . . ,zn), (z′1, . . . ,z
′
n) ∈

Zn gilt: M [[P]](z1, . . . ,zn) = (z′1, . . . ,z
′
n)xy

I [[trans(P)]] (1,ε,0 : 0 : 0 : z1 : . . . : zn) =

(0,ε,0 : 0 : 0 : z′1 : . . . : z′n)

Beweis: M Mohnen:A CompilerCorrectnessProoffor theStaticLink Techniqueby meansof Evol-
ving Algebras(Fund.Inf. 29(1997)3,257-303).

4.1.5 Jumping Codef Èur boolescheAusdrÈucke

ÈUbersetzungboolescherAusdrÈucke mit nicht-strikterSemantik,durchSprungbefehleanstellelogi-
scherBefehle.

Idee: VererbungvonSprungzielenf Èur boolescheErgebnisse

nbt : BExp×Tab×Adr3×Lev−→ AM −Code

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

mit geeigneterModi�kation der ÈUbersetzungvonVerzweigungundIteration.[23.07.2004]
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nbt(E1 < E2,st,a,at ,a f , l) := et(E1,st,a, l)

et(E2,st,a
′, l)

a′′ : LT;

a′′+1 : JFALSE a f ;

a′′+2 : JMP at ;

nbt(notBE,st,a,at ,a f , l) := nbt(BE,st,a,a f ,at , l)

nbt(BE1 andBE2,st,a,at ,a f , l) := nbt(BE1,st,a,a
′,a f , l)

nbt(BE2,st,a
′,at ,a f , l)

nbt(BE1 or BE2,st,a,at ,a f , l) := nbt(BE1,st,a,at ,a
′, l)

nbt(BE2,st,a
′,at ,a f , l)

nct(if BE thenΓ1 elseΓ2,st,a, l) := nbt(BE,st,a,at ,a f , l)

nct(Γ1,st,at , l)

a′ : JMP a′′; // SprungansCodeende

nct(Γ2,st,a f , l)

a′′ : . . .

nct(while BE doΓ,st,a, l) := nbt(BE,st,a,at ,a f , l)

nct(Γ,st,at , l)

a f −1 : JMP a;

a f : . . .

4.1.6 Prozedurenmit Parametern

(Hinweis: der folgendeTeil wurde im Sommersemester2004,
”
mehroderweniger“ , als nicht PrÈu-

fungsrelevantgekennzeichnet.Ein großerTeil wurdelediglich anhandderFolien (bis einschließlich
Abbildung4.24)vorgestellt.AbgesehenvomBlock

”
SukzessivenAufbaueinesFrames“ , sowie einen

Teil derstatischenDatenstrukturen,basiertderRestderAufzeichnungenauf derVorlesungim Win-
tersemester2002/03.)

ErweiterungvonBPSumWert-undVariablenparameter.

Syntax(Idee):I,J,V

Decl : ∆p := ε|procI(I1, . . . , Ip;varJ1, . . . ,Jq),B;

(HierbeisindIn undJn die formalenWert-undVariablenparameter)

Cmd: Γ := . . . |I(E1, . . . ,Ep,V1, . . . ,Vq)

(mit En undVn dieaktuellenParameterausdrÈucke)

Semantik:
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• Prozessdeklaration:formaleParameterwerdenbehandeltalsin derUmgebungdesProzessrum-
pfesdeklarierteVariablen(entsprechendeVererbungim Rumpf).

• Prozessaufruf:VariablenparameterdurchZeigerauf entsprechendenSpeicherplatzaktualisie-
ren,WertparameteralslokaleVariable(neuerSpeicherplatz).

ZwischencodeZPP(Zwischencodemit Prozedurparametern):AktivierungsblÈocke: zusÈatzlicherSpei-
cherf Èur aktuelleParameter.

Zustandsraum: linearerSpeichermit vier Registern:

• IC: instructioncounter

• SP:stackpointer

• FP:framepointer

• R: index register

SukzessiverAufbaueinesFrames:

1. BerechnungderaktuellenParameter

2. BerechnungdesstatischenVerweisesmit R

3. SprungzuraufgerufenenProzedurmit EintragderRÈucksprungadresse

4. altenFPalsdl (dynamiclink) speichern

5. Speicherplatzf Èur lokaleVariablenbereitstellen

Die Punkte1,2und3 erfolgendurchCodederaufrufendenProzedur, die Punkte4 und5 durchCode
deraufgerufenenProzedur.

BefehlssatzZPP:

• arithmetische,logischeundSprungsbefehlewie bisher:DK aufStackspitze,SPjeweils setzen.

• anstellevon CALL(ca,dif , loc), RET, LOAD(dif ,off ) und STORE(dif ,off ) die folgenden
neueBefehle:

CALL ca SP← SP−1,< SP>← IC +1, IC← ca
RET k IC←< SP>,SP← SP + k +1
PUSH z SP← SP−1,< SP>← z
PUSH FP
PUSH < FP>
PUSH < R +2>



 analog

POP FP FP←< SP>,SP← SP +1
POP < n> Sn←< SP>,SP← SP +1
SUB SP,n SP← SP−n
LOAD FP,SP FP← SP
LOAD R,< n>
LOAD R,< R +2>
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(Sn bezeichnedieStackzellemit derAdressen).

Ein-/Ausgabe: P = in/outI1, . . . , In;B. Die I/O-ParameterwerdenalsWertparameter(undnichtalslo-
kaleVariablen)gespeichert.

Zwischencodeerzeugung: Modi�kation vontrans: BSP−Prog→AM −CodeunterBerÈucksichtigung
von

a. Prozedurmit Parametern

b. neueabstrakteMaschine(neuerBefehlssatz)

ErweiterungderSymboltabelleum EintrÈagef Èur Variablenparameter, aberWertparameterwie lokale
Variablenbehandeln.

. . .∪ ({vpar}×Lev×Off)

positiveundnegativeOffsets:Off := Z

Anfangstabelle: stI/O(I j) := (var,0,+3+ n− j)

AufbauderSymboltabellemit upwie oben,abernegativenOffsetsbei lokalenVariablen.

Alternative zur Verweiskettentechnik: Display-Technik

Im Unterschiedzur VerweiskettentechnikschnellererVariablenzugriff, dadurchaberhÈohererSpei-
cheraufwand.

a. lokaleDisplays:dieaufgerufeneProzedurtrÈagtallestatischenVerweise(sv) in denFrameein.

b. globaleDisplays:die sv werdenglobalalsSLA (staticlink array)gespeichert.

[27.07.2004]

4.2 Übersetzung von Datenstrukturen

Datenstruktureny Variablenmit Komponenten,strukturierterZustandsraum.

AbstrakteMaschine:weiterhinlineareSpeicherstruktur, Speicherzellenf Èur atomareDaten.

ÈUbersetzungsaufgabe:AbbildungdesstrukturiertenZustandsraumesauf linearenSpeicherbereich 
Adressberechnung.

statische Datenstrukturen: Speicherbedarfzur ÈUbersetzungszeitbekannt.

dynamische Datenstrukturen: Speicherbedarfist laufzeitabhÈangig.

Heap/HaldealszusÈatzlicheMaschinenkomponente.
Zeigertypen:garbagecollection/Speicherbereinigung
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4.2.1 StatischeDatenstruktur en

PSSD:Programmiersprachemit statischenDatenstrukturen(Felder/ArraysundVerbunde/Records)

Typsemantik:Ein Typ bezeichneteineMenge.

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

TypkompatibilitÈat:Polymorphie(Ad-hoc)vonOperationssymbolen.

Beispiel:int × int→ int, real× real→ real,int < real,. . .

ZuweisungskompatibilitÈat: starkes/schwachesTypkonzept.

Beispiel:: type I1 = T, I2 = T
var V1 : I1;V2 : I2

V1 := V2?

Beim starken Typkonzept:BezeichnerberÈucksichtigen!Vorteil: KontrollmÈoglichkeit wÈahrendder
ÈUbersetzungdurchTypechecking,sorgt f Èur SicherheitvonSoftwaresystemen.

BeimschwachenTypkonzept:großeKompatibilitÈat,beliebtf Èur dasProgrammierenim Kleinen.

Erläuterung der Symboltabelle

• BasiswertebenÈotigen1 Speicherplatz.

• (type, array, Z1,Z2︸ ︷︷ ︸
Grenzen

, I︸︷︷︸
Komponententyp

, n︸︷︷︸
Speicherbedarf

)

• (type, record, I1︸︷︷︸
Selektor

, I1
′

︸︷︷︸
Komp.Typ

, σ1, . . . ,σn︸ ︷︷ ︸
Offset

, s︸︷︷︸
Speicherbedarf

)

• st(I.I j) = (I′j,σ j) falls st(I) = (type, record, . . . , I j, I′j,σ j . . .)

• (var, I︸︷︷︸
Typ

, k︸︷︷︸
Offset

)

Aufbau einer Symboltabelle

up: Decl×Tab−→ Tab

Explizite Typschachtelungmit neuenBezeichnernau� Èosen.Der Einfachheithalbernehmenwir an,
daß

∆ = ∆C∆T ∆V ∈ Decl

entschachteltist, d.h.

i. Die Bezeichnersindpaarweiseverschieden.
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ii. ∆T = typeI1 = T1; . . . ; In = Tn y

• Ti ∈ {bool, real, int}
• Ti = array[Z1 . . .Zn] of I j mit 1≤ j ≤ i−1

• Ti = recordS1 : I j1 ; . . .endmit 1≤ j1, . . . jn ≤ i−1

iii. ∆V = varV1 : I j1 ; . . .Vs : I js;y 1≤ j1, . . . js ≤ n

FÈur entschachtelteDeklarationenist

• up(∆C∆T ∆V ,st) := up(∆V ,up(∆T ,up(∆C,st)))

• up(ε,st) = st

• up(constI1 = C1, . . . ,st) := st[I1/(const,C1), . . .]

• up(typeI = bool;drest,st) := up(typedrest,st[I/(type,bool,1)]

• up(typeI = J;drest,st) := up(typedrest,st[I/st(J)])

• up(typeI = array[Z1 . . .Z2]ofJ;drest,st) :=
if st(J) = (type, . . . ,n) andk = Z2−Z1 +1∈ N then
up(typedrest,st[I/(type,array,Z1,Z2,J,k ·n)])

• up(typeI = recordS1 : J1, . . . ,Sr : Jr,drest,st) :=
if st(Ji) = (type, . . . ,ni),1≤ i≤ r then
up(typedrest,st[I/(type, record,S1,J1,0,S2,J2,n1, . . . ,Sr,Jr,∑r−1

i=1 ni,∑r
i=1 ni)])

• up(type,st) = st

• up(var I1 : J1, . . . , In : Jn,st) :=
if st(Ji) = (type, . . . ,ni),1≤ i≤ r then
st[I1/(var,J1,1), I2/(var,J2,1+ n1), . . . , In/(var,Jn,1+ ∑n−1

i=1 ni)]

4.2.2 DynamischeDatenstruktur en

Variante Verbunde: Speicherbedarff Èur grÈoßteVariantevorgesehen.Es wird derselbeBereichf Èur
verschiedeneVariantenverwendet.

Dynamische Felder: Felderals formaleProzedurparameter. VariableFeldgrÈoße(z.B. ISO-Pascal).
Feldgrenzennicht bei Deklaration,sondernerstbei Aufruf der ProzedurdurchaktuellePara-
meterfestlegen.

Speicherreservierung:Bedarfzur ÈUbersetzungszeitunbekannt,aberbeiProzedureintrittmit ak-
tuellenParameternbestimmbar.

ImplementierungohneHeap.Idee: indirekteAdressierungmit Hilfe einesFelddescriptors.

Zeiger (Pointer): dynamischverÈanderbareStrukturen.Die Erzeugungvon Objektenerfolgt nicht
durchDeklarationmit statischerAdresse,sonderndurchAnweisung,zumBeispielnew.
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Zeigervariable:p: POINTERTO t;
Anweisung:new(p) zurErzeugungvonneuenSpeicherplatz.

Die Speicherfreigabeerfolgt nicht automatisch,eswerdenspezielleAlgorithmenf Èur die Spei-
cherbereinigungbenÈotigt. NeuerSpeicherbereichwird aufderHalde(heap)angelegt.

Semantikdesnew-Befehls:
if NP−< SP>≤ EP thenerror(

”
stackover�ow“ )

elseNP := NP−< SP>;
<< SP−1>>:= NP;
SP := SP−2;

EP (extremstackpointer):Oberschranke desKellerszur DurchfÈuhrungeinesProzeduraufrufs,
bestimmtdurchdie GrÈoßederAusdrÈucke im Prozedurrumpf,undggf. die GrÈoßederdynami-
schenFelder.⇒ EP ist beiProzedureintrittberechenbar.

code(new(p)) := LOAD adr(p);
LOAD size(p);
NEW;
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• Historisch (1960): UNCOL Universal Computer Oriented Language

PS 1 MC 1
... UNCOL

...

PS n MC m

• ACK (Amsterdam Compiler Kit) CommACM 26(1983)

• JAVA (Sun Microsystems; ≥ 1990)

Host 1 MC 1

JAVA Bytecode
...

Host m MC mServer

CB 4-1

A
bbildung

4.1:H
istorischer ÈUberblick
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Strukturen von PS (imperativ)

• Basistypenund±operationen

• statischeunddynamischeDatenstrukturen

• Kontrollstrukturen

• applikativeundfunktionaleKonzepte:Ausdr�cke,Prozeduren,Funktionen

• Modulstrukturen:Bl�ck e,Module,Klassen

CB 4-2

A
bbildung

4.2:S
trukturenvon

P
rogram

m
iersprachen
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Strukturen von MC (von–Neumann–Typ; SISD)

• Speicherhierarchie: Register, Cache, Hauptspeicher, Hintergrundspeicher

• Befehlsarten: Op–Befehle, Test– und Sprungbefehle, Transferbefehle, I/O

• Adressierung: relative Adr. mit Index– und Basisregister, indirekte Adr.

CB 4-3

A
bbildung

4.3:S
trukturenvon

M
aschinencode



116
4.2

Ü
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StrukturenvonZ

• Typen und Operationen aus PS übernehmen

• Datenkeller mit Basisoperationen

• Sprungbefehle für Kontrollstrukturen

• Prozedurkeller für Blöcke

• Heap für dynamische Datenstrukturen

CB 4-4

A
bbildung

4.4:S
trukturenderZ

w
ischenm
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Front–End–Aufgaben für trans : PS → Z

� ÜbersetzungvonAusdr�ckenundKontrollstrukturen

� ÜbersetzungvonBl�ck enundProzeduren

� ÜbersetzungvonDatenstrukturen

� inkrementelleÜbersetzungvonModulen

CB 4-5

A
bbildung

4.5:A
ufgabendesF

ront-ends
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Syntax von BSP

Int : Z (* Z ist eine ganze Zahl *)

Ide : I (* I ist ein Bezeichner *)

Decl : ∆ ::= ∆C∆V ∆P

∆C ::= ε | const I1 = Z1; : : : ; In = Zn;

∆V ::= ε | var I1; : : : ; In;

∆P ::= ε | proc I1;B1; : : : ;proc In;Bn;

AExp : E ::= Z | I | (E1+E2) | : : :

BExp : BE ::= (E1< E2) | not BE | (BE1andBE2) | : : :

Cmd : Γ ::= I :=E | I() |

begin Γ1; : : : ;Γn end |

if BE then Γelse Γ | while BE do Γ

Block : B ::= ∆Γ

Prog : P ::= in=out I1; : : : ; In;B: (* n≥ 1 *)

CB 4-6

Abbildung4.6:SyntaxvonBSP
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Beispielzumªstaticscopeº±Prinzip

in/out X ;
constC = 10;
var Y ;
proc A;

var Y,Z;
proc B;

var X ,Z;
[. . .A() . . .]

[. . .B() . . .D() . . .] (1)
proc D;

[. . .A() . . .]
[. . .A() . . .].

(1) Im Rumpfvon A() bezeichnetX nicht X , sondernX . Z nicht Z, sondernZ.

Auûerdemist D hierg�ltig.

CB 4-7

A
bbildung

4.7:” static-scope“
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Semantische Bereiche

Z := {0;1;−1; : : :} ganze Zahlen

B := {true; false} Boolesche Werte

Loc := {α1;α2; : : :} Speicherplätze (Locations)

S := {σ | σ : Loc �

Z} Zustände (States)

C := {θ | θ : S � S} Zustandstransformationen (Continuations)

U := {ρ | ρ : Ide �

Z∪Loc∪C} Umgebungen (Environments)

CB 4-8

A
bbildung

4.8:S
em

antischeB
ereiche
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Ausdruckssemantik:

a) Ea : AExp � U � S � Z

Ea
�
Z � r s := Z

Ea
�
I � r s :=







Z , falls r (I) = Z 2 Z

s(a) , falls r (I) = a 2 Loc

Ea
�
E1+E2 � r s := Ea

�
E1 � r s + Ea

�
E2 � r s

b) Eb : BExp � U � S � B

Eb
�
E1<E2 � r s := Eb

�
E1 � r s < Eb

�
E2 � r s

Eb
�
not BE � r s := : Eb

�
BE � r s

Eb
�
BE1

and
or BE2 � r s := Eb

�
BE1 � r s ∧

∨ Eb
�
BE2 � r s

wobei^ ,_ : B2
⊥ � ! B⊥ (? = unde®niert)

i) strikt ? ∧
∨b = b∧

∨? = ?

ii) nicht-strikt false^ ? = false

true _ ? = true

sonstwie i)

CB 4-9

Abbildung4.9:Ausdruckssemantik
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Anweisungssemantik: C : Cmd×U ×S � S

C �

I :=E

�

ρσ :=σ[α=E �

E

�

ρσ], falls ρ(I) = α ∈ Loc

C �

Γ1;Γ2

�

ρσ :=C �

Γ2

�

ρ(C �

Γ1

�

ρσ)

C �

if BE then Γ

�

ρσ :=







C �

Γ

�

ρσ , falls Eb

�

BE

�

ρσ = true

σ , falls Eb

�

BE

�

ρσ = false

C �

while BE do Γ
︸ ︷︷ ︸

G′

�

ρσ:=







C �

Γ′

�

ρ(C �

Γ

�

ρσ) , falls Eb

�

BE

�

ρσ = true

σ , falls Eb

�

BE

�

ρσ = false

C �

I()

�

ρσ :=θ(σ), falls ρ(I) = θ ∈C

CB 4-10

A
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Deklarationssemantik:D : Decl×U ×S � U ×S

D �
∆C∆V ∆P � ρσ := D �

∆P � (D �
∆V � (D �

∆C � ρσ))

, falls diff–id(∆C∆V ∆P)

D �
ε � ρσ := ρσ

D �
const I1 = Z1, . . . , In = Zn; � ρσ := ρ[I1/Z1, . . . , In/Zn]σ

D �
var I1, . . . , In; � ρσ :=

ρ[I1/αl+1, . . . , In/αl+n]σ[αl+1/0, . . . ,αl+n/0]

mit l = höchster Index eines belegten Speicherplatzes in σ

D �
proc I1;B1; . . . ;proc In;Bn; � ρσ :=

ρ[I1/θ1, . . . , In/θn]σ

mit θi := B �
Bi � ρ[I1/θ1, . . . , In/θn] für 1 ≤ i ≤ n

Blocksemantik:B : Block×U ×S � S

B �
∆Γ � ρσ := C �

Γ � (D �
∆ � ρσ)

Programmsemantik:M : Prog(n) ×Z
n � Z

n

M �
in/out I1, . . . , In;B. � (z1, . . . ,zn) := (σ(α1), . . . ,σ(αn))

mit σ := B �
B� ρ /0[I1/α1, . . . , In/αn]σ /0[α1/z1, . . . ,αn/zn]

CB 4-11

Abbildung4.11:Deklarationssemantik
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Arbeitsweise des Laufzeitkellers

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

0

A() B() A() MAIN I/O

15 4 5 4 5 4 4 3 0 0
rasl dl X

12
YZYZXZY

15 verweist auf die Deklarationsumgebung von A

Bsp. 2: Rekursion: in/out X ;var Y ;

proc A;var Z;

[. . .A() . . .]
[. . .A() . . .]

0

A() MAINA()A() I/O

12 3 8 3 4 3 4 3 0 0
XYZZZ

CB 4-12

A
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bersetzung
in

Z
w

ischencode
125

up(∆C∆V∆P;st;a; l) := up(∆P;up(∆V;up(∆C;st;a; l);a; l);a; l)
falls diff–id(∆C∆V∆P)

up(ε;st;a; l) := st
up(const I1 = Z1; : : : ; In = Zn;;st;a; l) := st[I1=(const;Z1); : : : ; In=(const;Zn)]

up(var I1; : : : ; In;;st;a; l) := st[I1=(var; l ;1); : : : ; In=(var; l ;n)]

up(proc I1;B1; : : : ;proc In;Bn;;st;a; l) := st[I1=(proc;a:1; l ;size(B1)); : : : ;
In=(proc;a:n; l ;size(Bn))]

dt(∆c;∆v;∆p;st;a; l) := dt(∆p;st;a; l)
dt(ε;st;a; l) := ε

dt(proc I1;B1; : : : ;proc In;Bn; st;a; l) := bt(B1;st;a:1; l +1) : : :
bt(Bn;st;a:n; l +1)

bt(∆Γ;st;a; l) := dt(∆;up(∆;st;a:1; l);a:1; l)
ct(Γ;up(∆;st;a:1; l);a:1; l)

CB 4-13

A
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Beispiel zur Übersetzung von BSP in ZP–Code

in/out X ;

var E;

proc F ;

if 1 < X then begin

E := E ∗X ;

X := X −1;

F()

end;

9
>>>>>>>>=

>>>>>>>>;

BF

‖
ΓF

9
>>>>>>>>>>>=

>>>>>>>>>>>;

∆̃

9
>>>>>>>>>>>>>=

>>>>>>>>>>>>>;

∆

begin

E := 1;

F() ;

X := E

end.

9
>>>>>>>>=

>>>>>>>>;

Γ

trans(in/out X ;∆Γ) = 1 : CALL(aΓ,0,1);

2 : JMP(0);

bt(∆Γ,stI/O,aΓ,1)

mit stI/O(X) = (var,0,1)

CB 4-14

Abbildung4.14:Beispiel: ÈUbersetzungBSPin ZP
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bt(∆Γ;stI=O;aΓ;1) = dt(∆;up(∆;stI=O;a1;1);a1;1)
ct(Γ;up(∆;stI=O;a1;1);aΓ;1)
a2 : RET;

up(∆;stI=O;a1;1) = stI=O[E=(var;1;1);F=(proc;a11;1;0)]
| {z }

st
dt(∆;st;a1;1) = bt(BF ;st;a11;2)

= ct(ΓF ;st;a112;2)
a3 : RET;

ct(Γ;st;aΓ;1) = aΓ : LIT(1);
STO(0;1);
CALL(a11;0;0);
LOAD(0;1);
STO(1;1);

ct(ΓF ;st;a11;2) = sbt(1 < x;st;a11;2)
a4 : JFALSE(a5);
ct(begin : : :end;st;a4 +1;2)
a5 :

sbt(1 < x;st;a11;2) = a11 : LIT(1);
LOAD(2;1);
LT;

ct(begin : : :end;st;a4 +1;2) = ct(E := E � X;st;a4 +1;2)
ct(X := X � 1;st;a6;2)
ct(F();st;a7;2)

= a4 +1 : LOAD(1;1);
LOAD(2;1);
MULT;
STO(1;1);
LOAD(2;1);
LIT(1);
SUB;
STO(2;1);
CALL(a11;1;0)

CB 4-15

Abbildung4.15:BeispielFortsetzung
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Ergebnis der Übersetzung:

trans(in=out X;∆Γ) =

1 : CALL(aG;0;1); Also:
2 : JMP(0);

a11 : LIT(1); a11 = 3
LOAD(2;1);
LT;

a4 : JFALSE(a5); a4 = 6
LOAD(1;1);
LOAD(2;1);
MULT;
STO(1;1);
LOAD(2;1);
LIT(1);
SUB;
STO(2;1);
CALL(a11;1;0);

a3 : a5 : RET; a3 = 16 = a5
aG : LIT(1); aG = 17

STO(0;1);
CALL(a11;0;0);
LOAD(0;1);
STO(1;1);

a2 : RET; a2 = 22
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Abbildung4.16:ErgebnisderBerechnungdesBeispiels
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Berechnungsprotokoll f�r X = 3:
m2 BZ d 2 DK p 2 PK
1 e 0 : 0 : 0 : 3
17 e 4 : 3 : 2 : 0 : 0 : 0 : 0 : 3
18 1 4 : 3 : 2 : 0 : 0 : 0 : 0 : 3
19 e 4 : 3 : 2 : 1 : 0 : 0 : 0 : 3
3 e 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 1 : 0 : 0 : 0 : 3
4 1 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 1 : 0 : 0 : 0 : 3
5 1 : 3 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 1 : 0 : 0 : 0 : 3
6 1 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 1 : 0 : 0 : 0 : 3
7 e 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 1 : 0 : 0 : 0 : 3
8 1 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 1 : 0 : 0 : 0 : 3
9 1 : 3 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 1 : 0 : 0 : 0 : 3
10 3 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 1 : 0 : 0 : 0 : 3
11 e 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 3
12 3 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 3
13 3 : 1 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 3
14 2 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 3
15 e 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 2
3 e 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 2
4 1 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 2
5 1 : 2 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 2
6 1 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 2
7 e 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 2
8 3 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 2
9 3 : 2 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 2
10 6 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 3 : 0 : 0 : 0 : 2
11 e 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 2
12 2 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 2
13 2 : 1 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 2
14 1 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 2
15 e 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 1
3 e 9 : 2 : 16 : 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 1
4 1 9 : 2 : 16 : 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 1
5 1 : 1 9 : 2 : 16 : 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 1
6 0 9 : 2 : 16 : 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 1
16 e 9 : 2 : 16 : 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 1
16 e 6 : 2 : 16 : 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 1
16 e 3 : 2 : 20 : 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 1
20 e 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 1
21 6 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 1
22 e 4 : 3 : 2 : 6 : 0 : 0 : 0 : 6
0 e 0 : 0 : 0 : 6
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Abbildung4.17:Berechnungsprotokoll desBeispiels
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Syntax von BPS mit parametrisierten Prozeduren

Int : Z (* Z ist eine ganze Zahl *)

Ide : I (* I ist ein Bezeichner *)

Decl : ∆ ::= ∆C∆V∆P
∆C ::= ε | const I1 = Z1; : : : ; In = Zn;
∆V ::= ε | var I1; : : : ; In;
∆P ::= ε | proc I( I1; : : : ; Ip;

︸ ︷︷ ︸
var J1; : : : ;Jq;
︸ ︷︷ ︸

)B; : : :

(* formale Wert- und Variablenpara-
meter *)

AExp : E ::= Z | I | (E1+E2) | : : :

BExp : BE ::= (E1< E2) | not BE | (BE1andBE2) | : : :

V : V ::= I (* Variablenparameter *)

Cmd : Γ ::= I :=E | I(E1; : : : ;Ep;V1; : : : ;Vq
︸ ︷︷ ︸

) |

(* aktuelle Parameter(ausdrücke) *)
begin Γ1; : : : ;Γn end |
if E then Γ | while E do Γ

Block : B ::= ∆Γ

Prog : P ::= in=out I1; : : : ; In;B: (* n≥ 1 *)

CB 4-18

Abbildung4.18:SyntaxvonBPSmit parametrisiertenProzeduren
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Stackmaschine für Zwischencode

Zustandsraum:

aktuelle Wert- und

statischer Verweis

par1

loc1

parp+q

sl

loct

ra

dl dynamischer Verweis

Rücksprungadresse

lokale Variablen

hohe Adressen

niedrige Adressen

Variablenparameter

...

...

...

...

Instruction
Counter

Frame
Pointer

Stack
Pointer

Index
Register

IC

FP

SP

R

• nur noch ein Keller für Daten und Aktivierungsblöcke

• Kellerspeicherzellen mit fester Adresse

• SP zeigt auf Kellerspitze (unten)

• FP zeigt auf den dl–Eintrag des obersten

Aktivierungsblocks
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Abbildung4.19:Stackmaschinef Èur ZPP-Code
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�bersetzungvonBPSmit Parameternin Zwischencode

trans(in/out I1, . . . , In;B.) :=
1 : PUSH FP;
2 : CALL aG;

}

Anlegenvon sl undra

3 : JMP 0;
bt(B,stI=O,aG,1,0)

bt(∆Γ,st,a, l,r) :=
dt(∆,up(∆,st,a.1, l),a.1, l)
a: PUSH FP;
� : LOAD FP,SP;
� : SUB SP,size(∆Γ);






Entry±Code

ct(Γ,up(∆,st,a.1, l),a+3, l)
� : LOAD SP,FP;
� : POP FP;
� : RET r +1;






Exit±Code

dt(proc I(I1, . . . , Ip;var J1, . . . ,Jq);B; . . .,st,a, l) :=
bt(B,st ′,a.1, l +1, p+q) bt(. . .)

fallsdiff±id (I1, . . . , Ip,J1, . . . ,Jq) and diff±id (. . .)

wobei st ′ := st[I1/(var, l +1, p+q+2), . . . ,
Ip/(var, l +1,q+3),
J1/(vpar, l +1,q+2), . . . ,
Jq/(vpar, l +1,3)]

(Beachte:Parameterlevel = Blocklevel)
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Abbildung4.20: ÈUbersetzungvonBPSmit Parameternin ZwischencodeI
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Übersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode (Forts.)

ct(I := E;st;a; l) :=

et(E;st;a; l)
if st(I) = (var;dl ;o) then

if l −dl = 0 then − : POP〈FP+o〉;
if l −dl = k+1 then − : LOAD R;〈FP+2〉;

− : LOAD R;〈R+2〉;
...
− : LOAD R;〈R+2〉;







k–mal

− : POP〈R+o〉;
if st(I) = (vpar;dl ;o) then

if l −dl = 0 then − : LOAD R;〈FP+o〉;
− : POP〈R〉;

if l −dl = k+1 then − : LOAD R;〈FP+2〉;
− : LOAD R;〈R+2〉;
...
− : LOAD R;〈R+2〉;







k–mal

− : LOAD R;〈R+o〉;
− : POP〈R〉;
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Abbildung4.21: ÈUbersetzungvonBPSmit Parameternin ZwischencodeII



134 4.2 Übersetzung von Datenstrukturen

�bersetzungvonBPSmit Parameternin Zwischencode(Forts.)

ct(I(E1, . . . ,Ep;V1, . . . ,Vq),st,a, l) :=
if st(I) = (proc,ca,dl, t) and
typ(Ei) = int and
st(V j) = (var, l j,o j) then

et(E1,st,a, l)
...
et(Ep,st,a, l)

9
>=

>;
aktuelleWertparameter

if l � l1 = 0 then � : PUSH FP+o1;
if l � l1 = k +1 then � : LOAD R,hFP+2i ;

� : LOAD R,hR+2i ;
...
� : LOAD R,hR+2i ;

9
>=

>;
k±mal

� : PUSH R+o1;
... (* analogf�r 2, . . . ,q *)
if l � dl = 0 then � : PUSH FP;
if l � dl = k +1 then � : LOAD R,hFP+2i ;

� : LOAD R,hR+2i ;
...
� : LOAD R,hR+2i ;

9
>=

>;
k±mal

� : PUSH R;
� : CALL ca;

(Ansonstenbleibt ct unver�ndert.)
CB 4-22

Abbildung4.22: ÈUbersetzungvonBPSmit Parameternin ZwischencodeIII
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Übersetzung von BPS mit Parametern in Zwischencode (Forts.)

et(I ;st;a; l) :=

if st(I) = (const;Z) then a: PUSH Z;

if st(I) = (var;dl ;o) then
if l −dl = 0 then a: PUSH 〈FP+o〉;
if l −dl = k+1 then a: LOAD R;〈FP+2〉;

− : LOAD R;〈R+2〉;
...
− : LOAD R;〈R+2〉;







k–mal

− : PUSH 〈R+o〉;
if st(I) = (vpar;dl ;o) then

if l −dl = 0 then a: LOAD R;〈FP+o〉;
− : PUSH 〈R〉;

if l −dl = k+1 then a: LOAD R;〈FP+2〉;
− : LOAD R;〈R+2〉;
...
− : LOAD R;〈R+2〉;







k–mal

LOAD R;〈R+o〉;
PUSH 〈R〉;

(Ansonsten bleibt et unverändert.)
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Abbildung4.23: ÈUbersetzungvonBPSmit Parameternin ZwischencodeIV
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Syntax von PSSD

Int : Z

Bool : B ::= true | false

Real : R

Const : C ::= Z | B | R

Ide : I

Typ : T ::= I | Bool | Int | Real |

array [Z1..Z2] of T |

record I1 : T1; . . . ; In : Tn end

Var : V ::= I |V [E] |V.I

Exp : E ::= C |V | (E1 + E2) | . . .

Cmd : G ::= V := E | begin. . .end | if . . . |

while . . .

Decl : D ::= DCDT DV

DC ::= e | constI1 = C1, . . . , In = Cn;

DT ::= e | type I1 = T1, . . . , In = Tn;

DV ::= e | var I1: T1, . . . , In: T1;

Prog : P ::= DG

CB 4-24

Abbildung4.24:SyntaxvonPSSD
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SemantikvonPSSD(statisch)

� In ∆ vereinbarteBezeichnerm�ssenpaarweiseverschiedensein.

� Recordselektorenm�ssenpaarweiseverschiedensein.

� array [Z1::Z2] of T � Z1 � Z2

� KeineRekursionin ∆T, d.h.induktiver Typaufbau:
type I1 = T1; : : : ; In = Tn; undTypbezeichnerI in Tj

� I 2 f I1; : : : ; I j−1g

� AnalogeBedingungenf�r Typbezeichnerin ∆V

� Bezeichnerin Γ m�ssenin ∆ deklariertsein.

� Variablenin Ausdr�ckenundWertzuweisungensindvoneinemBasistyp.
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Ü
bersetzung

von
D

atenstrukturen

Codef�r eineabstrakteMaschinemit DatenkellerDK undHauptspeicherHS

Alte Befehle:arithmetische,logische,Sprungbefehle

NeueTransportbefehle:

C

�

LODI

�

(m,d : n,h) := if h(n) = z then (m + 1,d : z,h)

Bei Indexvariablenwird aufdemDK zun�chstdieAdresseberechnetunddamit
dannindirekteinWertgeladen.

C

�

STOI

�

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

LaufzeitkontrollebeiArraygrenzen:

C

�

JAC(Z1,Z2)

�

(m,d : z,h) := if Z1 ≤ z ≤ Z2 then (m + 1,d : z,h)

else(STOP,d :RTE| {z}
„run±timeerrorª

,h)
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Symboltabelle:Informationen�ber Speicherbedarfund
Offsets

st ∈ Tab :
Ide � {const}× (B∪Z ∪R)

∪ {type}×{bool, real,int}×{1}
∪ {type}×{array}×Z2 × Ide×N
∪ {type}×{record}× (Ide× Ide×N) � ×N
∪ {var}× Ide×N

F�r D= type Bool = bool; Int = int ;
Array = array[1..20]of Bool;
Record= recordS: Array;T : Int end;

var X : Int;Y : Array;Z : Record;
gilt:
up(D,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

Abbildung4.27:Symboltabelle
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Übersetzung von PSSD–Programmen in Maschinencode

Hilfsfunktion vtyp : Var ×Tab � Ide bestimmtzueiner
Variablenbzgl.einerSymboltabelledenzugeh�rigen
Typbezeichner:

vtyp(I,st) := if st(I) = (var,J,k) then J
vtyp(V [E],st) := if vtyp(V,st) = I and

st(I) = (type,array ,Z1,Z2,J,n)
then J

vtyp(V.I,st) := if vtyp(V,st) = J and st(J) =
(type, record,S1,J1,0, . . . ,Sn,Jn, p,q)
and I = Si
then Ji

�bersetzungsfunktion vt : Var×Tab � Code berechnetaufDK
dieAnfangsadresseeinerVariablenim HS:

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

and st(I) = (type,array ,Z1,Z2,J,n)
and st(J) = (type, . . . ,k) then
vt(V,st)
et(E,st)
JAC(Z1,Z2);
LIT Z1;
SUB;
LIT k;
MULT;
ADD;

vt(V.I,st) := if vtyp(V,st) = J and st(J) =
(type, record,S1,J1, p1, . . . ,Sn,Jn, pn,q)
and I = Si then
vt(V,st)
LIT pi;
ADD;
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Abbildung4.28: ÈUbersetzungvonPSSDI
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Übersetzung PSSD (Forts.)

Übersetzungsfunktion et : Exp×Tab � Code erzeugt den

üblichen DK–Berechnungscode, wobei jetzt Variablenwerte mit

LODI geladen werden:

et(I ;st) := if st(I ) = (const;C)
then LIT C;
else if 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(E1 + E2;st) := : : : (wie bei PSA)

Übersetzungsfunktion ct : Cmd×Tab � Code :

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

... (sonst wie PSA)
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Abbildung4.29: ÈUbersetzungvonPSSDII
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Kapitel A

Exkurs: Yacc

A.1 Automatische Parsergenerierung mit Yacc

ParsergenerierungeinschließlichsynthetischerAttributauswertung(LALR(1)). Yaccstehtf Èur Yet A-
notherCompilerCompiler(1995).

Mit lex wird auseinerlex-Spezi�kationeinelex.yy.c-Dateierzeugt(derScannerin C). Mit yacc
wird eineyacc-Spezi�kationin einey.tab.c undy.tab.h (Dateimit Tokennummern)umgewandelt.
Die y.tab.h dientalsEingabef Èur lex. Mit Hilfe desC-Compilerswird danneinausfÈuhrbarerParser
erzeugt.

A.1.1 Aufbau einer Yacc-Spezi�kation

Eineyacc-Spezi�kationhateineÈahnlicheStrukturwie die lex-Spezi�kation.SiebestehtausdreiTei-
len,diedurch%y getrenntsind.

1. Definitionen

• vonToken:z.B.%token NAME NUMBER
Beachte: nichtdeklarierteTokenmÈoglich,Benutzung'...', z.B.’+’, ’=’

• C-Codef Èur De�nitionen (Datenstrukturen,includes,. . .). Bezeichnung:%{ C-Code %}

2. Regeln CFGmit Attributierung(Anweisungen),z.B.

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

expr : expr ’+’ NUMBER { $$ = $1 + $3 }
| NUMBER { $$ = $1 }
;

Die lex-AttributesindbestimmtdurchdenAnfangdesScannersmit nextsym.

3. C-Funktionen zurdirektenÈUbernahmein dieDateiy.tab.c. VerwendungbeiAttributfunktionen.
Passendelex-Spezi�kationzuobigenBeispiel:

143
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%{
#include "y.tab.h"
extern int yylval;

%}

%%

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

%%

weitere Möglichkeiten

• mehreresynthetischeAttributemit C-Strukturen

• inheriteAttributemit C-Funktionen;Zugriff aufvorherberechnete,tiefer im Stackliegen-
deWertedurch$0,$1, . . .

• Kon�iktbehandlung

• PrÈazendenzzurBehandlungvonMehrdeutigkeiten,z.B.Punkt-vor-Strichrechnung,dang-
ling else

Beispielgrammatik

B→ 0 v.0 = 0
B→ 1 v.0 = 1
L→ B v.0 = v.1

l.0 = 1
L→ LB v.0 = 2∗ v.1+ v.2

l.0 = l.1+1
N→ L v.0 = v.1
N→ L.L v.0 = v.1+ v.2/2l.2

A.2 Behandlung von Konflikten in Yacc

Shift/Reduce: Shift

Reduce/Reduce: Reihenfolge:ersteAlternativebevorzugt

Beispiel:(O'Reilly: lex & yacc,S.258)

S: girls
| boys
;
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girls: Alice
| Chris
;

boys: Bob
| Chris
;

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

Die Option
”
-v“ im obigenBeispielerzeugtdie Dateiy.output mit Zusatzinformationen.Aufgrund

desreduce/reduce-Kon�iktes wird
”
chris“ immerzu

”
girls“ reduziert.EinemÈoglicheL Èosungf Èur

diesesProblemist eine ÈAnderungderGrammatik:

S: girls
| boys
| either
;

girls: Alice;

boys: Bob;

either: Chris;

Beachte: Eskommtzu einer ÈAnderungdesParsebaumsy essindalsoevtl. weitere ÈAnderungenin
anderenPhasendersemantischenAnalyseerforderlich.

A.3 Präzedenz von Operatoren in Yacc

AssoziativitÈatundPrÈazedenzwerdengleichzeitigfestgelegt. Syntax:
%[left|right] op1,1 . . .op1,n

. . .
%[left|right] opm,1 . . .opm,n

• Operatorenin einer ZeilehabenangegebeneAssoziativit Èatundgleiche PrÈazedenz.

• In späteren ZeilendeklarierteOperatorenhabenhÈoherePrÈazendenz.

A.3.1 Exkurs: Kodierung der Pr Èazedenzregelnf Èur arithmetischeAusdrÈucke Èuber der
Grammatik

Idee: +|− und∗|/ in getrenntenRegeln

expr: expr ’+’ mulexp
| expr ’-’ mulexp
| mulexp



146 A.3 Präzedenz von Operatoren in Yacc

;

mulexp: mulexp ’*’ primary
| mulexp ’/’ primary
| primary
;

primary: ’(’ expr ’)’
| ’+’ primary
| ’-’ primary
| NUMBER
;
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