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1 Einleitung

Compiler = Programm zur Ubersetzung von PS-Programm (Quellsprache) in dquivalente
MS-Programme (Zielsprache)

PS: imperativ, deklarativ (funktional, logisch), nebenldufig, objekt-orientiert
MS: Maschinensprache, von-Neumann-Rechner

e RISC (reduced instruction set computer)

e CISC (complex instruction set computer)

Aspekte einer PS

1. Syntax: formaler hierarchischer Aufbau eines Programms aus strukturellen Kom-
ponenten

2. Semantik: Bedeutung eines Programms, Zustandstransformation einer abstrak-
ten Maschine

3. Pragmatik: benutzerfreundliche Formulierung, natiirliche Sprache, Maschinen-
abhangigkeiten

Aquivalenz von Programmen: semantische Gleichheit

1.1 Struktur eines Compilers

logisch unabhéngige Phasen, die aber verzahnt als Passes (Laufe) ablaufen:
e Analyse: Bestimmung der syntaktischen Struktur, Fehlerbestimmung
lexikalische Analyse: Erkennung von Symbolen, Trennzeichen und Kommentaren

(reguldre Ausdriicke, endliche Automaten)

syntaktische Analyse: Erkennung des hierarchischen Programmaufbaus, Ableitungs-
baum (CFG, Kellerautomaten)

semantische Analyse: Kontextabhingigkeiten, statische Semantik, Typinforma-
tion, Attributierung des Ableitungsbams mit semantisch relevanten Infor-
mationen (attributierte Grammatiken)

e Synthese: Erzeugung von MS-Code aus attributiertem Ableitungsbaum

— Ubersetzung in Zwischencode fiir eine abstrakte Maschine



— Optimierung: Verbesserung von Laufzeit und Speicherbedarf

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

Frontend (MS-unabhingig) Analyse, Zwischencodeerzeugung und Optimierung
Backend (MS-abhangig) MS-Code-Erzeugung und Optimierung

One-Pass, n-Pass-Compiler Zahl der Liufe durch das Quellprogramm



2 Lexikalische Analyse

Ausgangspunkt Quellprogramm P als Zeichenfolge
e X Zeichensatz (z.B. ASCII), a € Xy Zeichen, lexikalisches Atom (Lexem)

o P e 3 besitzt aufgrund der Pragmatik von PS eine lexikalische Struktur

Pragmatischer Aspekt
e natiirliche Sprache fiir Bezeichner und Schliisselworter
e mathematische Formelsprache fiir Zahlen und Formeln
e Leerzeichen, Zeilenwechsel, Einrticken, ...
e Kommentare

~» gute Lesbarkeit und Wartbarkeit
Die Semantik von P und damit die Ubersetzung von P ist syntaxorientiert: Sie folgt
dem hierarchischen Aufbau. Dabei sind pragmatische Aspekte irrelevant.

1. Beobachtung Syntaktische Atome (Symbole) werden dargestellt als Folgen lexikalis-
cher Atome, sogenannter Lexeme.

1. Aufgabe der lexikalischen Analyse Zerlegung des Quellprogrammes P in eine
Folge von Lexemen.

2. Beobachtung Fiir die syntaktische Analyse ist der Unterschied zwischen Lexem
oft irrelevant, z.B. miissen Bezeichner nicht unterschieden werden.

Symbolklassen Lexeme werden zu Symbolklassen zusammengefafit. Darstellung einer
Symbolklasse: Token (z.B. (id, num))

Die syntaktische Analyse bearbeitet eine Tokenfolge, Identifizierung eines Symbols
durch zusétzliches Attribut fiir semantische Analyse und Codegenerierung.

Symbol = (Token, Attribut)



2. Aufgabe der lexikalischen Analyse Transformation einer Lexem-Folge in eine
Symbolfolge.

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

Scanner (Lexer): Programm fiir die lexikalische Analyse

2.1 Wichtigste Symbolklassen (eigentlich Lexemklassen)

e Bezeichner
e Zahlworter
e Schliisselworter
e cinfache Symbole: ein Sonderzeichen, z.B. +, -, (, bildet jeweils eine Symbolklasse
e zusammengesetzte Symbole: Folgen von zwei oder mehr Zeichen
e Leerzeichen: LI, LI...U
e Spezielle Symbole: Kommentare, Pragmas wie Compileroptionen
Token: id, const, divsym, semsym

Attribute: Zeiger in Symboltabelle, Bindrdarstellung einer Zahl, leer bei Symbolk-
lassen mit (nur) einem Symbol

Feststellung: Symbolklassen sind reguldre Mengen

~~ Beschreibung durch reguldre Ausdriicke, Erkennung durch endliche Automaten

2.2 Scanner-Konstruktion

Definition (reguldre Ausdriicke) Fiir ein Alphabet ¥ ist die Menge RegE(X) der
reguldren Y-Ausdriicke definiert durch

e A € RegE(X), Y C RegE(Y)
e a,3 € RegE(X) ~ (aV B), (@A), (a*) € RegE(X)
Thre Semantik:
e [.]:RegE(X) — P(X¥)
o [A]:0
[a] := {a}
[(aVvB)] :=[e]Us]
[(ec- B)] == ] - [8]
[()] := [ed”



2.3 Das einfache Matching-Problem

Entscheide fiir o € RegE(X) und w € ¥*, ob w € [o] oder w ¢ [a].

2.3.1 Hilfsmittel: endliche Automaten

A=(Q,%,0,q0, F) e NFA(X) mit § : @ x X — P(Q), X :=XU{e}und g0 € Q, F C

Q.
Fiir T C Q ist die e-Hiille ¢(T") definiert durch

o T'ce(T)
e gce(T)~d(g,e) Ce(T)

2.3.2 Die erweiterte Transitionsfunktion
§: P(Q) x ©* — P(Q) ist definiert durch
e §(T,¢) :=e(T)

o §(Tywa):=e( U d(g,a))
q€d(T,w)

2 erkennt die Sprache L(2) := {w € %*|6({qo}, w) N F # 0}.

2.3.3 Die DFA-Methode zur Losung des Matching-Problems
(bekannt aus ATFS)
@ € RegE(E) v A(a) € NFA(E) 2 A(a)P € DFA(S) mit [o] = L((a)) =
L(2A(a)").
e (1) Methode von Thompson (Satz von Kleene) (linearer Platz- und Zeitbedarf)
e (2) Potenzmengenkonstruktion (exponentieller Zeit- und Platzbedarf)

Aber 2(a)? 16st das Matching-Problem (w € [a]) in (Jw| + 1) Schritten.

2.3.4 Die NFA-Methode zur Losung des Matching-Problems
Verkleinerung des Platzbedarf, jedoch lingere Laufzeit durch den Verzicht auf die

Potenzmengenkonstruktion.

Idee Beriicksichtigung der Eingabe w € ¥*, Potenzmengenkonstruktion nur fiir den
”Lauf von w durch A(«)”.
Komplexitat (NFA-Methode)

e Platz: O(|a| + |wl|)

o Zeit: O(|a - |w])



Kombination von NFA- und DFA-Methode Zwischenspeichern von bereits berech-
neten Transitionen (7, a) im Cache.

Das erweiterte Matching-Problem Seien a;,...,a, € RegE(X) und w € ¥*. Sei

ferner A := {T4,...,T,} ein Alphabet von Token. Wenn w = wiws ... wy und w; €
[, ] mit 1 <i; <nfiir j =1,...,7, dann heifit wy,wy, ..., wy eine Zerlegung von w
beziiglich a1, ..., a, und v =15, ...t;, eine Analyse von w bezliglich a1, ..., a,.

Hinweis: Mehrdeutigkeit

Konventionen fiir Eindeutigkeit

1. Das Prinzip des langsten Match (max. munch) fiir die Eindeutigkeit der Zer-
legung
Eine Zerlegung (wn,...,wy) von w beziglich aq,...,a, heifit lm-Zerlegung,
wenn fiir alle j =1,...,k, z,y € ¥* und p,q € {1,...,n} gilt:

w=w Wy ... WjTY, wj € [oy], wiz € [ag] vz =¢

Folgerung: Fiir w, aq, ..., a, gibt es hochstens eine Im-Zerlegung.

2. Prinzip des ersten Matches (beziiglich 1, . .., o, fiir die Eindeutigkeit der Anal-
yse.
Trotz der Eindeutigkeit der lm-Zerlegung kann es mehrere zugehorige Analysen
geben, weil Ja,] N o] # 0 moglich ist.
Konvention: Erster Match in einer Reihe aq, ..., o, zahlt.
Sei (wy,...,w;) eine Im-Zerlegung und v = T, ... T;, eine (zugehorige) Analyse
von w bezliglich aj ...q,. Dann heifit v eine flm-Analyse (first longest match)
falls fir alle j =1,...,kund v =1,...,n gilt:

wj € o] i, g <w

Das erweiterte Matching-Problem
1. Existiert fir w € ¥* beziiglich {a; ...an} C RegE(X) eine lm-Zerlegung ?

2. Berechnung einer flm-Analyse
A ={Ty,...,T,} Tokenalphabet

a) Kontruiere fir i =1,...,n
A; = (Qi, %, 85,0, Fi) € DFA(E) mit [o,] = L(2L)).
b) Bilde aus diesen den Produktautomaten
A=(Q,X%,9,q, F) € DFA(XZ) mit

i Q:le---xan

® go = (Q(()l)a .. 7Q(()n))7

° 5(q(1), e q(”)) = (51(q(1), a),..., 5,L(q(”),a)) und



o (M., ¢")eF:sJiec{l,....n}¢) e F

Dann gilt L(A) = | [as].
i=1

Zerlege F wegen first match” in F = |J f®. (¢M,...,¢™) ¢ F® .
i=1
¢ € F;und ¢9) ¢ F; f4r alle 1 < j < i. Dann gilt: §(go,w) € F®) < w €

[e;] und w ¢ ;L:Ji[[ajﬂ

q € Q heiBt produktiv, falls es ein v € ¥* gibt, so daB d(q,v) € F. P ist die
Menge der produktiven Zusténde, also F' C P.

¢) Erweitere % = (@, X, §, qo, F) zu einem Backtrack-DFA 9 mit Ausgabe.
Idee: Einweg-Leseband mit 2 Kopfen
e ein Backtrack-Kopf b zur Markierung eines Matches
e ein Lookahead-Kopf [ zur Bestimmung des ldngsten Matches
Konfigurationsmenge von B: {N}UA) x Z*QX* x A*{e, lexerr}
Ausgangskonfiguration fiir w € ¥*: (N, gow, )
Transitionen: ¢’ := d(q,a)
i. normal mode: match suchen
(N, q'w, W) falls ¢ € P\ F
(N,qaw, W)+ ¢ (T, qw, W) falls ¢/ € F®)
Ausgabe: W lexerr falls ¢’ ¢ P
ii. backtrack mode: ldngsten match suchen
(T, vaq'w, W) falls ¢ € P\ F
(T,vgaw, W)+ < (Ti,q'w, W) falls ¢/ € F®)
(N, gqovaw, WT) falls ¢’ ¢ P
iii. Eingabeende
o (N,q, W)t Ausgabe: Wlexerr, falls g € P\ F
o (T,q,W)F Ausgabe: WT, falls g € F
o (T;vaq, Wt (N, qova, WT), falls g € P\ F

Dann gilt fiir w € ¥*:
e (N,qow,e) F W € A* < W ist flm-Analyse von w

o (N,qow,e) E W - lexerr < es gibt keine flm-Analyse von w

Zeitaufwand: O(Jw|? im worst case, Verbesserung durch Tabular-Methode méglich zu
Linearzeit. Literatur: Th. Reps ”"Maximal Munch Tokenization in Linear Time”,
ACM-TOPLAS 20(1998).



2.3.5 Praktische Aspekte der Scannerkonstruktion
e Unterschiede

— automatische Scannererzeugung (lex u.a.) mit beliebigen alpha; . .. ay,

— Scanner-Konstruktion fiir eine Programmiersprachen mit speziellen « . . . a,
(Effizienz wichtig, haufiger Aufruf durch nexttoken, direkte Programmierung
[Assembler])

— Spracherweiterung von RegE(Y)

1. Vereinfachende Bezeichnungen
* Prézedenzregeln zur Vermeidung von Klammern: * bindet starker
als - bindet stérker als Vv, - und V sind assoziativ (Linksklam-
merung), - weglassen, | statt v
* Beispiel: a|b* c statt (a V ((b*) - ¢))
x Abkiirzungen:

at = aa*

a? = alA*

. = al...|z X ={a,...,2})
[abc] = alble

0-9] = 0[1]...]9

2. Regulére Definitionen
Schrittweise Beschreibung von Symbolklassen (reguléren Mengen) durch
zusétzliche Bezeichner idy = g, . .., id, = ay, mit idy, ..., id, ¢ ¥ und
o; € RegE(Z U {idl, ceey idi_l})
Beachte: keine Rekursion, Entschachtelung moglich (Rekursion ~ EBNF,
ECFG)

e Prinzip des langsten Matches

— Allgemein: beliebig langer "look-ahead” (backtrack-Phase) erforderlich
PS(Pascal): look-ahead um 2 Zeichen

— aber: Beschrankung kann die lexikalische Analyse verandern

Abweichung von Im-Prinzip méglich:

% lex: /) Match von « erfordert zusétzlich einen lookahead-String, der
([ matcht

Besondere Rolle von ”blanks” (white space): Trennung von ”eigentlichen”
Lexem, um mit 1-look-ahead auszukommen

e Attributberechnung
Nach Erkennen eines Lexems erneutes Lesen:

— Dezimalzahl ~~ Binérzahl (lex: install_num)

— Bezeichner: Giiltigkeit priifen, Symboltabelle (lex: install_id)
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— Schliisselworter (alternativ): zunéchst als Bezeichner behandeln, Symbolta-
belle mit Schliisselwortern initialisieren, Attributberechnung (install_id)
liedert das Schliisselworttoken

e Automatische Scannergenerierung mit Lex

— Unixtool: man flex ("fast lexical analyzer”) oder info flex

lex C—Compiler
— scan.l —— lex.yy.c — a.out

— Programm a.out Tokenfolge mit Attributbenennung

— Aufbau eine Lex-Spezifikation

Definitionen (optional)
Regeln

C-Hilfsprozeduren (optional)

Definitionen 1. Direkter C-Code %{...C-Code ... %}
2. Substitutionen (regulére Definitionen) NAME regexp. . .
3. Startzustinde (zur Einleitung in besondere Phasen
Regeln muster {aktion}
muster von der Form regexp [/regexp]
aktion C-Code zur Berechnung von <Token, Attribut>
Finden der passenden Regel s longest match
x first match
* kein match: abfangen mit
. I\n
~» Fehlerbehandlung
Attribute Weitergabe iiber globale Variable yylval

11



3 Syntaktische Analyse

Aufgabe: Zerlegung der Symbolfolge, die der Scanner ausgibt, in syntaktische Ein-
heiten oder Behandlung syntaktischer Fehler

3.1 Syntaktische Einheiten

Variablen, Ausdriicke, Anweisungen ...
Beachte: Schachtelung syntaktischer Einheiten, Baumstruktur im Unterschied zur lin-
earen Symbolfolge

Beschreibung der syntaktischen Struktur, kontextfreie Grammatiken (BNF, EBNF,
Syntaxdiagramme)

Problem: deterministische Simulation

Allgemeiner Fall: beliebige CFG, Lésung durch das Tabularverfahren von Cocke, Younger,
Kasami mit O(n?) Platz- und O(n3) Zeitbedarf

Programmiersprachen: spezielle CFG, Analyse durch deterministische Kellerautomaten
mit ”Input-Lookahead” bei linearem Platz- und Zeitbedarf

1. Top-Down-Analyse: Konstruktion des Ableitungsbaumes von der Wurzel
zu den Blattern in Form einer Linksanalyse

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

Kontextfreie Grammatiken G = (N, X, P, S) € CFG(Y)

A, B,C,... €N Nichtterminalsymbole
a,b,c, ... eX Terminalsymbole

u, Vv, W, ... € ¥* Terminalworter

a, By, ... € X* Satzformen

A—« € P Produktion / Regel

Table 3.1: Bezeichnungskonventionen
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Ableitungsrelation: = C (X*)? definiert durch

a=ajAay A—~yEP

a= <
B 0= aryas

Gilt aulerdem a1 € X* bzw. as € ¥*, so
a? bzw. a= 0
T

Sprechweise: Ableitungsschritt, Linksableitungsschritt, Rechtsableitungsschritt

Erzeugte Sprachen
L(G) = {weX|SSw}
= {we E*|S:>;>w}
= {wexS=w}
Beispiel: G : S +— aSb|e

S = aSb= aaSbb=a"Sb" = a" - £ - b = a"b"

Ableitungsblaume représentieren die syntaktische Struktur des abgeleiteten Wortes
272
a“b”.

Definition Eine Grammatik G heifit eindeutig, wenn es fiir jedes w € L(G) genau
einen Ableitungsbaum gibt.

Folgerung: G ist mehrdeutig, wenn es fiir jedes w € L(G) genau eine Linksableitung
(bzw. Rechtsableitung) gibt.

Definition G heifit mehrdeutig, wenn G nicht eindeutig ist.

I-Analyse, r-Analyse Darstellung von 1/r-Ableitungen durch Nummernfolgen:
[Pl=p [pl:={1,....p}
7 : [p] — P bijektiv

Sei i € [p]:
wAa ::> wya bzw. aAw :} ayW falls m; == 7(i) = A— v

Fir z =4y ...4, € [p]" solloz:? s a%al%az...%ﬁanzﬁund oz:?oz (ein ”leerer”

Ableitungsschritt) gelten.

Definition Sei z € [p]*. z heifit I-Analyse von « : S :'} a. Analog: r-Analyse.
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Syntaxanalyse Gegeben: G € CFG(X) und w € ¥*. Berechnung einer Links- bzw.
Rechtsanalyse, falls w € L(G). Andernfalls: Bestimmung syntaktischer Fehler.

Generalvoraussetzung G € CFG ist reduziert, d.h. fiir jedes A € N gibtes o, 8 € X*
und w € ¥*, sodafl

S = aAp (A erreichbar) und

A= w (A produktiv).

3.1.1 Top-Down-Analyse, LL(k)-Grammatiken

Definition Sei G € CFG(X). Der (nicht-deterministische Top-Down-Analyseautomat
von G (Bezeichnung: NTA(G)

Eingabealphabet: ¥

Kelleralphabet: X = NUX
Ausgabealphabet: [p] ={1,...,p}
("nur 1 Zustand”)

Bild (einfligen)
Konfigurationsmenge: ¥* x X* x [p]*
Transitionen:

— Ableitungsschritt: (w, Aa, 2) F (w, Ba, 2;), falls 1, = A— 8

— Vergleichsschritt: (aw,aq, 2) - (w, @, 2), flr a € &
Anfangskonfiguration fiir w € ¥ : (w, S, €)
Endkonfigurationen: (e, ¢, z)

Beachte: Nicht-Determinismus wegen A — S|y

Satz Der NTA(G) berechnet 1-Analysen, d.-h. (w, S,¢) = (¢, ¢, 2) « z ist l-Analyse
von w.
Beweis:

" A" Automat arbeitet korrekt

() (w, 00 y) = (e,6,92) o= w

Beweis von (*) durch Induktion iber k = |z|.

1. k = 0: Nur Vergleichsschritte, w = «, also (*) mit w :? w.
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2. k—k+1: z=1i2,a=wAB,w =uv,m; = A — ~
(w, a, y) = (uv, uAB,y) — (v, AB,y) — (v, vB,yi) — (e, €, yi2’)
Nach Induktionsvoraussetzung: 03 %v. Damit folgt (x):
o= uAB::}uvﬁél;uv =w

q.e.d.

Voriiberlegung 3: A — af 4:A— b0
(aw, Aa, 2) — (aw, afBa, 23) — (w, Ba, 23)
A — BC B—e¢ C—e

Ziel: Nicht-Determinismus des NTA(G) durch k-look-ahead auf der Eingabe beseiti-
gen, k € N.

Definition (first-Mengen): Sei G € CFG,a € X* und £k € N. Wir definieren
firstg(a) € X* durch

firstp(a) = {ve Y P3w e T*: a>ow,|v] =k}

U {veXasu, v <k}

Folgerungen (Ubung)
1. firsty(a) # 0, weil G reduziert ist.

2. ¢ € firsty(a) < k=0 oder a=¢
3. a0~ firsty(8) < firsti(a)
4. v € firstp(a) < Iz € ¥*: a:}x, {v} = firsti(x)

LL(k): Lesen der Eingabe von links nach rechts mit k-look-ahead, Berechnung einer
l-Analyse

LL(k)-Grammatik Sei G € CFG und k € N.
G € LL(k) :« fiir alle Linksableitungen der Form

. = wha = wz
S=wAa ! !
1 :l>w7a:l>wy

gilt: firsty(x) = firsti(y) ~ 8 =1.
Bemerkung;:

15



e Linksableitungsschritt fiir wAaq ist durch die néchsten k auf w folgenden Symbole
bestimmt.

e Der NTA kann fiir G € LL(k) deterministisch mit k-look-ahead auf der Eingabe
arbeiten.

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

= wlha

Lemma G € LL(k) « fiir alle Linksableitungen der Form S = wA« { :l> wya gilt
I

B %~y firsty(Ba) N firstg(ya) =0
Beweis:

1. ”Definition” ~ ”Lemma”
B # ~, aber v € firsty(Ba) und v € firsty(ya)
~ es existiert ﬁa:}x und ’ya:}y mit {v} = firstp(x) = firsti(y)

~ (nach ”Definition”) 8 = v, Widerspruch!

2. "Lemma” ~ ”Definition”
”Lemma” gilt, firsty(X) = firsty(y), aber angenommen [ # ~:

firsty(z) C firsty(Ba)
firsty(y) C firsti(ya)
Widerspruch zum Lemma!

q.e.d.

Folgerung: Bestimmung der A-Regel durch die look-ahead-Mengen
firstg(Ba), firsty(ya),... fur (A — Bly|...)

Problem Abhingigkeit der look-ahead-Mengen vom Rechtskontext o

Ziel Bestimmung der look-ahead-Menge aus der Regel allein

Idee Mogliche Rechtskontexte vereinigen

Definition (follow-Menge) Sei ¢ € CFG,A € N und & € N. Wir definieren
followy(A) C ¥* durch

followg(A) :={v € E*|S:?>onz,v € firsty(a)}

Bemerkung: In followy(A) werden alle moglichen Rechtskontexte beriicksichtigt.
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Der Fall k =1 Im allgemeinen geniigt £ = 1. k > 1 aufwendiger (Hinweis: ANTLR)
Abkiirzungen F; := first; und fo := follow,

Satz Fiir G € CFG (G reduziert) gilt: G € LL(1) < Fiir alle Regelpaare A — [y
folgt: fi(Bfo(A)) Nfi(yfo(A)) = 0.

Definition [a(A — 3) :=fi(8fo(A)) heifit look-ahead-Menge von A — [ (la-Menge).

Beachte:

e fi(a) C X
fo(A) C X,
Bfo(A) C X*

fir I' € X* ist fi(T") := U fi(e)
ael

o la(A — B) =1fi(ffo(A) C X
£ € fi(Bfo(A)) «» f=¢ und ¢ € fo(A)

e a € fi(ffo(A)) < a € fi(B) oder (f=¢ und a € fo(A))

Beweis:
A”: Angenommen, es gibt A — §]y mit 8 # v und ¢ € fi(#fo(A4)) Nfi(yfo(A)) fiir ein
¢ € X, dann treten folgende Fille auf:
l.c=en f3e,7=¢,¢ € fo(A)
= wha

S:*>onc{ !
l ?wwa

mit « :? e n e € fi(Ba) Nfi(ya) Widerspruch!

2. c € X. Es folgt:
a) c € fi(3) Nfi(y)
b) c € fi(8),y= ¢ und c € fo(A)
) B¢, c € fo(A),c € fi(y)
) B

C

d) B=¢,7=¢ und c € fo(A)
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G ist reduziert ~ es existieren Linksableitungen

. = wla
S = wAa !
1 :l> wyQ

mit a € fi(Ba) Nfi(vya).
o Fwho .
A7 Sei S:l>wAa{ :l>w70z mit § # 7. Nach Voraussetzung gilt fi(8fo(4)) N
fi(yfo(A)) = 0. Da fi(Ba) C fi(Bfo(A)), muB auch fi(Ba) Nfi(ya) = 0 sein.

q.e.d

Berechnung der la-Mengen
1. i(X) fir X € X:
e X=aeXnfiX)={X}
e X —aanacfi(X)
e X menvecefi(X)

o X — A1.. . AYa, k>0,Y € X,e € fi(A1)N...Nfi(Ax),a € i(Y) ~a €
fi(X)

° X—>A1...Ak,k2I,EEﬁ(Al)ﬂ...ﬂﬁ(Ak)mEEﬁ(X)
2. fi(Xy...X,) fir X; e X,neN

® £ cC ﬁ(Xl)ﬂ ﬂﬁ(Xi_l),a S ﬁ(Xi) nac ﬁ(Xan)

e cefi(X)N...NA(X,) neefi(Xy...Xy)

o fi(e) = {e}
3. fo(4)

o ccfo(A), falls A=S

e B — aAf,acfi(f) ~acfo(Ah)

o B— oA,z efo(B) ~zefo(A)

e B — aAf,e cfi(f),r € fo(B) ~z € fo(A)
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Lemma Die Mengen fi(«) fiir « € X* und fo(A) fiir A € N sind die kleinsten unter
den Regeln (1) - (3) abgeschlossenen Teilmengen von ..

Beispiel
Ghp: E—-TFE (1)
E' — 4+TFE'le (2,3)
T— FT’ 4)
T — xFT'le  (5,6)
F—(E)la (7.8
la(A — «) := fi(afo(A))
Nichtterminalsymbole | E E’ T T F
fi (7a +,€ (aa *, & (7(1
fo &) &) +e +&) HtHE)
la-Mengen:
1 [2]3 |4 |5]6 |78
Gal+Te) Calx]+e)[(]a

Folgerung Die la-Mengen der Alternative (2,3), (5,6) und (7,8) sind disjunkt. Also
ist Gy eine LL(1)-Grammatik.

LL(1)-Test: la-Mengen berechnen und Alternativen auf Disjunktheit priifen.

Deterministischer TD-Analyseautomat DTA(G) fir G € LL(1)

Idee: Die Zugehorigkeit des Eingabesymbols zu einer la-Menge steuert die Regelauswahl;
1-look-ahead auf der Eingabe
Modifikation des Ableitungsschrittes:

o (aw, Aa, 2) F (aw, Ba, zi), falls m; = A — B und a € la(m;)
o (g,Aq,2) F (g, Ba, zi), falls m; = A — [ und einla(m;)

Folge: Deterministische Arbeitsweise

Beachte: Das Eingabesymbol wird bei Ableitungsschritten nicht geléscht

Beispiel

A — BC(1)
B — bBle
C — cCle
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la(A — BC) =fi(BCfo(A))
fi(B) = {b,e}

fi(C) ={c,e}

la(1) = {b,c} Ufo(A)

action-Funktion Darstellung des DT A(G) durch die Analysetabelle von G, auch
action-Funktion genannt.

act : e x (NUX.) — {a|A — ain G} x [p] U {pop, error, accept}

act(z,A) = (a,i) falls m; : A —» a Az € la(m;)
act(a,a) :=pop

act(e,e) = accept

act(z,X) := error sonst

Parser-Konstruktion nach TD-Methode
e G e CFG

e Berechnung der la-Mengen (fi- und fo-Mengen)

Analysetabelle, Eindeutigkeit priifen

tabellengesteuerter Parser ~~ ANTLR

Problem: Mehrdeutige Analysetabelle (G ¢ LL(1))

Transformation nach LL(1) Es gibt 2 Methoden, G in eine dquivalente LL(1)-
Grammatik zu transformieren; dies ist jedoch nicht immer moglich.

1. Beseitigung von Linksrekursion
2. Linksfaktorisieren

Dazu werden parsererzeugende Systeme verwendet. Es ist jedoch Vorsicht geboten, da
die Transformationen zwar die Aquivalenz erhalten, i.a. aber nicht die syntaktische
Struktur.

1. Beseitigung von Linksrekursion

Definition: G € CFG heifit linksrekursiv: < VA € N,a € X*: A5 Aa
Folgerung: G linksrekursiv ~ G ¢ LL(k) fur alle k € N
Grund: Wenn ein TD-Parser 4 = A simuliert, so bleibt der Eingabekopf stehen,

gleicher look-ahead. Schleife. Keine Ableitung der Form S :} wApS é;> wAaf :} wv

simulierbar.
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Gap: E—-E+TIT (1,2)
Beispiel: T—TxF|F (3,4)
F—(E)la  (56)

(F) = {(,a} = i(T) = fi(E)
la(l) ={(,a)} =la(2) = la(3) = la(4)

Darauf folgt: Gag ¢ LL(1).

Speazialfall: direkte Linksrekursion und ihre Beseitigung
A — Ac|f mit 8 # «...und a # ¢ wird ersetzt durch A — GA" mit neuem
A" und A" — aA'le.

Folgerung: L(G) ist unverdndert, bekommt jedoch eine neue syntaktische Struk-
tur. Dies ist kein Problem bei assoziativen Operatoren wie * bzw. +.
Die Semantik ist invariant.

Gag: E—TFE

E'— +TFE'|e

T — FT'

T — xFT'|e

F — (E)|a

Allgemeiner Fall: indirekte Linksrekursion

A — A1011| NN
Al — A2a2| e
A, — Af) ...

Beseitigung durch Transformation in GNF (Greibach-Normalform)
GNF: A—aB;...B, (B;#S5)
S—e
Beachte: Die Beseitigung von Linksrekursion ergibt nicht notwendigerweise G’ €
LL(1).
Grund: Jedes G € CFG ist dquivalent transformierbar in GNF, aber nicht jede
L € CFL ist durch G € LL(1) erzeugbar.
Es gilt: £L(LL(k)) € L(LL(k+ 1)) € L(DPDA) ¢ CFL
Komplexitat der LL(1)-Analyse GLL(1)-Grammatik ~ G nicht linksrekursiv
DTA(G) mit Eingabe w € ¥*:
e |w| Vergleichsschritte und 1 accept-Schritt
e Frage: Wieviele Schritte ¢ kann der DTA(G) durchfithren, ohne den
Eingabekopf zu verschieben 7 wAa« ::> wBf
Aho/Ullman - The Theory Of Parsing,. .., Vol. I, Parsing, S.356: Jc €

NG nicht linksrekursiv A:Z>Bv ~ i < c¢=|N]| ffl\vh(S:}w ~n <
atsc
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c(Jw] +1))
Besser: O. Mayer, Syntaxanalyse, S.48-55:
Satz: G nicht linksrekursiv: 3c € N S % wnvn < c(lw| +1)

2. Links-Faktorisierung:

statement — if cond then stat else stat fi
stat — if cond then stat fi
mit beschranktem look-ahead.
Idee: Verschieben der Entscheidung bis Alternative erkennbar. Links-Faktorisieren:
A — af|lay ersetzen durch
A —ad und
A" Bly
Beispiel: Stat  — if cond then stat S’
prel o — else stat fi — fi

Beispiel: Keine Regelentscheidung

Top-Down-Analyse mit rekursiven Prozeduren

Idee: Keine explizite Kellerbenutzung wie im TDA(G), sondern Verwendung des Laufzeitkellers
durch Einsatz rekursiver Prozeduren

Vorteil: Leichte Programmierung

Spezialfall: G € LL(1) - Beispiel Gy 5
”Recursive Descent Parser” (Analyse durch rekursiven Abstieg)

Methode: A € N — A() Parameterlose Prozedur r (zur Simulation des Ableitungss-

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

sym Variable fiir das Eingabesymbol

Eingabe: nextsym  Zum Lesen des nachsten Eingabesymbols

Ausgabe: print(i) zur Ausgabe einer Regelnummer

Folie: Beispiel zu G/ 5

3.2 Bottom-Up-Analyse, LR(k)-Grammatiken

Idee: Bottom-Up-Berechnung des Ableitungsbaumes in Form einer gespiegelten Recht-
sanalyse durch einen Kellerautomaten:

Shift-Schritte: Verschieben von Eingabesymbolen auf den Keller

Reduce-Schritte: Umkehrung von Ableitungs- zu Reduktionsschritten — Shift-Reduce-
Verfahren
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Definition: Der nichtdeterministische Bottom-Up-Analyseautomat von G, kurz: NBA(G):
Eingabealphabet: 2
Kelleralphabet: X
Ausgabealphabet: [p]
Konfigurationsmenge: X* x £* x [p|*
Transitionen: e Shift-Schritt: (o, aw, z) F (aa,w, 2) fir a € ¥
e Reduce-Schritt: (Ba,w, z) F (BA,w, zi) falls m; = A — «
Ausgangskonfiguration firr w € ¥*: (¢, w, ¢)

Endkonfigurationen: (S, ¢, 2)

Satz: Der NBA(G) berechnet gespiegelte Rechtsanalysen, d.h. fiir w € X* und z €
[p]* gilt: z ist eine r-Analyse von w — (g, w, &) — (s,w, 2)

Nicht-Determinismus des NBA(G)
1. Shift- oder Reduce-Schritt

2. Reduce-Schritt: linker Henkelrand
3. Reduce-Schritt: linke Regelseite

4. Analyseende

Ziel: Nicht-Determinismus durch k-look-ahead auf der Eingabe beseitigen. LR(k)-
Grammatiken

Generelle Voraussetzung G startsepariert, d.h. S nur in S — A mit A # S. Jedes
G € CFG startsepariert machen durch Hinzufiigen von S’ — S (neues S’). Im folgen-
den nur startseparierte Grammatiken mit S — S(0).

Folgerung: (S',¢,z) ist eine Endkonfiguration, die zwar Folgekonfiguration haben
kann (e-Regeln) ohne Ubergang in weitere Endkonfigurationen (Kellerldnge > 2).
Beseitigung des restlichen Nicht-Determinismus durch

Definition (LR(k)-Grammatiken: Sei G € CFG, startsepariert durch S’ — S,k € N.
G € LR(k) :— Fiir alle Rechtsableitungen der Form

= aAw = afw
S'=S<¢ r
=o' AV = afv
mit firsty(w) = firstp(v) gilt: a =o', A’ = A und v/ = v.
Folgerung: Der NBA(G) kann mit k-look-ahead auf der Eingabe die Transition
entscheiden.
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LR(0)-Grammatiken %k = 0 ~ Entscheidung ohne look-ahead allein durch Kellerin-
halt. Abstraktion endlicher Information aus a3, welche fiir die Entscheidung ausreicht.

Definition (LR(0)-Auskiinfte, LR(0)-Mengen: Sei G € CFG mit S’ — S und
S' S aAw = af fow. Dann heiit [A — B - 2] eine LR(0)-Auskunft fiir af;.

Fiir v € X* bezeichnet LR(0)(~) die Menge aller LR(0)-Auskiinfte fiir -, die sogenan-
nte LR(0)-Menge von ~.

Folgerung:
1. LR(0)(~) endlich
2. LR(0)(G) =: {LR(0)(7)|y € X*} endlich

3. [A — 1] € LR(0)(v) signalisiert Reduktionsméglichkeit (af1, w, z) b (w4, w, i)
fir m; = A — (1 und v = af;.

4. [A — p1f2] € LR(0)(y) mit B2 # e bedeutet Shift-Moglichkeit wegen un-
vollstandigem Henkel.

5. G € LR(0) < Die LR(0)-Mengen enthalten keine widerspriichlichen Auskiinfte.
Berechnung der LR(0)-Mengen einer Grammatik

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

a) [S" — -S| enthilt
b) mit [Ato- Bé und B — § in G auch [B — -f] enthélt.

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

a) [A — (1 X - (o] enthilt, falls [A — 31 - X 8] € LR(0)(«)
b) und mit [A — v- Bé] und B — § in G auf [B — -f] enthalt.

Wiederholung: G € LR(0) « Fiir alle Ableitungen S’ = aAw = afw und S’ = o/ A"V = afv
gilt:

o =a, A=A Jv=v
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Beispiel

A— 1BB, B—vy
;% €Y) % ;o (2) ,
S' = aAw = af; Bfw = afiw' w = afiyw'w

1. a) [A— p1Bf2] € LR(0)(af1B32)
b) [A — -81BB2] € LR(0)()

) [A— (1 - Bfs] € LR(0)(afr)
d) [A— (1B - 2] € LR(0)(af1B)

Folgerung: Auskiinfte langerer Keller folgen durch Punktverschiebung aus Auskiinften
kiirzerer Keller.

C

2. ¢) [B — ] € LR(0)(af31)
Folgerung: [A — (1 - Bf2] € LR(0)(af1), B —~v ~[B— y]inLR(0)(af1)

Die goto-Funktion G € LR(0) ~ LR(0)() liefert eine Shift/Reduce-Entscheidung
fiir den Bottom-Up-Analyseautomaten mit Kellerinschrift .
o Neues Kelleralphabet: LR(0)(G) statt X

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

e goto: LR(0)(y) x X — LR(0)(G) ist definiert durch goto(I,X) :=1I" < Iy € X*
mit I = LR(0)(y) und I' = LR(0)(yX).

Berechnung der LR(0)-Mengen und goto-Funktion durch Potenzmengenkonstruk-
tion eines NFA Sei § € CFG startsepariert mit S — S. Konstruktion eines
2A(G) € NFA..

e Zustandsmenge Q = {[A — (1 - B2]|A — (102 € G}
Eingabealphabet X = NU X

e Anfangszustand go := [S" — 5]

Endzustandsmenge F' := @ (ohne Bedeutung)

Transitionsfunktion: ¢ : Q X Xyeps — P(Q)
O([A — B~ XPa],x) 3 [A— 1 X - o]

5([A— By Bf).e) 3 [B— ], falls B~ €g
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Potenzmengenkonstruktion (Thompson) Konstruktion von 2(G) = (Q, %, 4, ¢o0) €
DFA

Erweiterte Transitionsfunktion:

L P(Q) x X — P(Q)
(T,e) = &(T)

o 5(Twa)i=¢( U 6(g.0))

q€8(T,w)

(=]

=l

o Q:={5({[s' = ST}, @)l € X7}
o go:=e({[S"—-S]})
o §(T,X):= (T, X)
Dann gilt: Q = LR(0)(G) und é = goto.
Konstruktion des deterministischen BU-Analyseautomaten fiir G € LR(0) Hilfs-

mittel: LR(0)(G) und goto-Funktion
Die action-Funktion von G gibt die Shift/Reduce-Entscheidung an:

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

red i falsm=A—aund[A—a]el
shift falls[A—a-Xglel

accept falls [S" — S ] eI

error falls I =0

act(l) :=

DBA fiir G € LR(0)
act : LR(0)(G) — {shift,red i,error,acceptli € [p]}

Die act und goto-Funktionen bilden LR(0)-Analysetabelle von G. Die Tabelle bes-
timmt LR(0)(G)-Analyseautomaten.

e Eingabealphabet: X
e Kelleralphabet: I' := LR(0)(G)

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

Konfigurationsmenge: I'* x ¥* x A*

Bezeichnung: way . ..a, — (n) = w

Transitionen:

— Shift-Schritt: (al,aw, z) b (all’,w, z) falls act(I) = shift und goto(I) = I’
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— Reduce-Schritt: (al,w,z) - (dff’,w,zj) falls act(I) =red i, m =A—
X1,...,Xp, X; € Xund ol — (n) = &l und goto(I,A) =TI’

— Accept-Schritt: (Ipl,e,2) F (g,¢, 20) falls act(I) = accept

— Fehlererkennung: (al,w,u) b (¢,e,z error) in allen anderen Féllen
e Anfangskonfiguration fir w € ¥* : (Ip,w, ), Iy = LR(0)(e)

e Folgerung: Wenn LR(0)-Mengen konfliktfrei sind, also act eindeutig, so arbeitet
der LR(0)-Analyseautomat deterministisch, und es gilt: Fir w € ¥* und z €

(lp] U {0})*
— (Ip, w,¢) Ii‘ (e,€,2) «z r-Analyse von w
— (Ip, w,¢) - (e,e,z - error) < w ¢ L(G)

e Beispiel: w = aac

(Io, aac,€) F (Ioly, ac,¢) F (Iodsls, c,€)
F (Iodslsls,e,e) F (Iolylylg,e,6) F (Iolsls,e,65)
F (Iols,e,655) - (IoLh,¢,6552) (e, ¢,65520)

2= 02556

0 o2 5 5 6
S'=83C3aC=aalC = aac =w
T I I

T T

e Praxis: Widerspriichliche Informationen / LR(0)-Mengen ~» G ¢ LR(0) ~
SLR(1)-Analyse

e Beachte: Shift/Reduce-Konflikte in I, I, Iy (CB 2-16)
"Trick”: Beseitigung des Konfliktes durch Eingabesymbol

Beobachtung:

1. [A — BiaBa] € LR(0)(afy) ~ S = aAw = afiafBew
Also: Shift nur bei Eingabe von a

2. [A — 8] € LR(0)(af) ~ S = adaw = afaw ~ a € fo(A)
Reduktion mit A — § nut falls a € fo(A).

Fiir obiges Beispiel (CB 2-16):
e [;: shift bei Eingabe von +
e I;: accept bei Eingabe von $§, fo(E’) = {¢}

e [5: shift bei Eingabe von *
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e I5: reduce 2 bei Eingabe von +, ), §, fo(E) = {+,),e}
e Ig: shift bei Eingabe von *
e Iy: reduce 1 bei Eingabe von +, ), §, fo(E) = {+,),e}
Konflikte beseitigt. Weiterer Vorteil: Frithere Fehlererkennung (genauere Kontrolle
der Aktionen).
SLR(1)-action-Funktion (simple)
act : LR(0)(G) x (X U{$}) — {shift,red 1i,accept,errorli € [p]}

sei definiert durch:

shift falls[A—a-af] el

red i fallsm;:A— a,[A— a]€l,acio(A)
accept falls [S" — S ]eTunda=$

error  sonst

act(l,a) :=

Definition: G € SLR(1) :«— act(l,a) ist stets eindeutig. action und goto bilden
SLR(1)-Analysetabelle von G. (CB 2-17)
Bemerkgung:

e Tabellenkompression

e Bessere Konfliktbeseitigung durch Verwendung des lookahead-Symbols in der
[A — By - B2a] ~ LR(1), LALR(1)

(CB 2-18) Konflikt in I2 nicht nach der SLR-Methode 16sbar: =€ fo(R), aber nicht
jedes Element von fo(R) in beliebiger r-Ableitung hinter R moglich. ~ Verfeinerung
der LR(0)-Auskiinfte durch Mitfithren der méglichen la-Symbole.

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

1. Wenn S = adaw = af fraw, so [A — 31 - f2,a] € LR(1)(aB1)
2. Wenn S= aA = a1, so [A — (1 - $2,$] € LR(1)(af)

LR(1)(9) := {LR(1)(7)]y € X"}

Beobachtung: LR(1)(y) "enthélt in der ersten Komponente” gerade LR(0)(7y).
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Berechnung der LR(1)-Mengen Modifikation der Berechnung von LR(0)(G) unter
Beriicksichtigung des r-Kontextes.

e LR(1)(e):
- [8"— 5,9
— Wenn [A — ‘B, z] € LR(1)(¢),B— fin G und y € fi(dx) [B — -5,y]
e LR(1)(aX)
— Wenn [A — (1 - XB,2] € LR(1)(a), s0 [A — $1X - fB2,2] € LR(1)(aX)
— Wenn [A — - Bé,z] € LR(1)(aX),B — B,y € fi(dz), so [B — -B,y) €
LR(1)(aX)

Die LR(1)-action-Funktion von G
act : LR(1)(G) x (XU {8}) — {shift,red i,accept,error|l <i<r}
sei definiert durch

red i fallsmi=A—aund [A— a,z]el
accept fallsz =% und [S" — S-,$] €T
shift fallsz #$und [A — a1 - zag,y] €1
error  sonst

act(l,x) ==

Dann gilt: GinLR(1) < act eindeutig (keine Konflikte)

LALR(1)-Analyse Beseitigung von Entscheidungskonflikten nach LR(1) zu aufwendig
(s. CB 2-19)

Beobachtung: Mogliche Informationsredundanz bei LR(1)(G). Jede LR(1)-Menge
7enthélt” eine LR(0)-Menge.

Definition: I,l> € LR(1)(G) heilen LR(0)-dquivalent, e Die LR(0)-Anteile von

I; und I> sind gleich.
Beispiel: L’;’(\J’Iha Igrglirp I'/7’6’I{37 Iéf(\)/[{o (CB2—19)

Folgerung: |LR(1)(Q)/B'| =|LR(0)(G)|

Oft kénnen LR(0)-dquivalente LR(1)-Informationen vereinigt werden, ohne daf§ die
Konfliktlosbarkeit verloren geht. Insbesondere kénnen nur RR-Konflikte durch Vere-
inigung entstehen! Eventuell entsteht dadurch eine spétere Fehlererkennung.

Definition: I € LR(1)(G) bestimmt eine LALR(1)-Menge |J{I' € LR(1)(G)|I’ BJI}.

LALR(1)(G) : Menge der LALR(1)-Mengen von G.
Es gilt: |LALR(1)(G)| = |LR(0)(G)|

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

Die LR(1)-goto-Funktion tibertrégt sich auf LALR(1)(G), weil fir LR(1)-Mengen I
und I gilt: Iy > Is ~ goto(I1, X) Bzgoto(Ig, X)

Grund: Der LR(0)-Kern von LR(1)(aX) ist durch den LR(0)-Kern von LR(1)(aX)
und X vollstandig bestimmt.

3.2.1 Bottom-Up-Analyse mehrdeutiger Grammatiken

Es gilt fiir G € CFG: G mehrdeutig ~ G ¢ LR = |J LR(k)
keN
Mehrdeutigkeit ist natiirliches Beschreibungsmittel von Programmiersprachen zur Ver-

meidung aufwendiger Klammerung. Auflésung durch Regeln fiir Prizedenz und As-
soziativitdt von Op-Symbolen.

1. Beispiel:
Gy E— E+ E|E*E|(E)|a

Prazedenz: * vor +

Assoziativitét: links

Konflikte (CB 2-25): I SLR(1)-l6sbar; I7, Is nicht auflésbar wegen Mehrdeutigkeit
Beispielrechnung: a + a x a

Iy atax*a
I()Ig “+a*a
I()Il +a *xa
10]1]4 a*xa
1011[413 *a
I011[4I7 *a

{+,*} C fo(E) ~ keine Konfliktlésung; Prizedenz:

a) x>+ nact(I7,*) = shift
b) + >~ act(l7,*) =red 1

2. Beispiel (CB 2-27): Mehrdeutigkeit bei Verzweigungen (”dangling else”)
S — iSeS|iS|a
Konflikt bei I : e € fo(S) <> nicht LR-16sbar: 2 Zerlegungen

a) if b then (if b then a else a) [korrekt]
b) if b then (if b then a) else a [nicht!]

K. John Gough: Syntax Analysis and Software Tools, Addison-Wesley, 1988
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4 Semantische Analyse,
Attributgrammatiken

e Ergebnis der syntaktischen Analyse: Ableitungsbaum
e Kontextabhingige Grammatiken (nicht durch CFG beschreibbar):
— Deklariertheit von Bezeichnern (vgl. ATFS: {ww|w € ¥* LCFL})

— Typinformation
e Festlegung dieser Eigenschaften:

— Giiltigkeitsregeln: Giiltigkeitsbereich einer Deklaration

— Sichtbarkeitsregeln: Sichtbar im Giiltigkeitsbereich (Uberdeckung globaler
durch lokale Deklaration)

— Typvorschriften: Typkonsistenz

Statische Grammatik: kontextabhéngige, laufzeitunabhéngige Eigenschaften eines
Programms

e Formale Beschreibung durch Attributgrammatiken

e Idee (Knuth): CFG + semantische Regeln ~» Zusatzinformationen fiir Ableitungs-
baum

e Semantische Analyse = Attributberechnung
ihr Ergebnis: Attributierter Ableitungsbaum

e Grundlage fiir die anschlieBende Synthesephase

Attributgrammatiken
e Idee: Attribute fiir A € N, semantische Regeln fiir ihre Berechnung
e synthetische Attribute: BU-Berechnung

e inherite Attribute: TD-Berechnung ~ beliebiger Informationstransfer im Ableitungs-
baum

e Attributwerte: Symboltabellen, Typen, Code, Fehler, ... ; breite Anwendbarkeit
von Attributgrammatiken (AG), syntaxgerichtete Programmierung, automatis-
che Attributauswertung in Compilergeneratoren
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CB:
e statische Semantik
e Programmanalyse fiir Optimierung
e Codegenerierung
e Fehlerbehandlung
Historisch: Knuth [68]: Semantics of CFLs

Beispiel (Binidrzahlen) Gp:

Bits B—0 v.0=0
B—1 v.0=1
Lists L— B v.0=v.1
.0=1
L—-LB v0=wx*xv.l+0v2
0=11+1

Numbers N —L wv.0=wv.1
N—LL v0=vl+ %%
Gp erzeugt Bindrzahlen mit und ohne Punkt,

e Synthetische Attribute:
B, N : v(value)
L : v.l(length)

e Semantische Regeln: Attributgleichungen mit Attributvariablen

o Index i: i-tes (Nichtterminal-) Symbol
e Ziel: Bestimmung des Zahlenwerts
e Attribute von

— v : rationale Zahlen (A” = Q)
— 1: natiirliche Zahlen (A! = N)

Attributierung von G mit synthetischen und inheriten Attributen, zusétzliches in-

herites Attribut fiir Bits und Listen: p (position)

B—0 0.0
B—1 v.0 = 2P0
L— B v.0=0.1 [0=1

L—-LB v0=vl14+v2 [0=[1+1

N — L v.0=0.1
N—-LL v0=vl1+v2 pl=0
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Berechnung des Wurzelattributs:
1. Langen T BU

2. Positionen | TD

3. Werte T BU

Definition (Attributgrammatik): Sei G = (N, X, P, S) € CFG. Sei Att eine Menge
von Attributen, A = (A%|a € Att) eine Familie von Attribut-Wertmengen und att :
X — P(Att) eine Attributzuordnung.
Sei Att = SynUlInh eine Zerlegung in Teilmengen synthetischer und inheriter At-
tribute, sodaf} att zerfallt in

syn: X — P(Syn) mit syn(X) := att(X) N Syn
und

inh : ¥ — P(Inh) mit inh(X) := att(X) N Inh.
Eine Regel m = Xo — X; ... X, € P bestimmt die Menge Var, := {a.iJa € att(X;),0 <
i <r} der formalen Attributvariablen von 7 mit den Teilmengen

IVar, := {a.i|(i=0Aa €syn(Xp)) V(1 <i<rAacinh(X;))}
und

OVar, := Var, \ IVar,

der Innen- bzw. Auflenvariablen.

Eine Attributgleichung von 7 (semantische Regel) hat die Form
ad = flar-i1,...,Qn  ipn)
mit a.i € IVar,, ag - i1,...aq iy € OVarg, f: A X ... X A% — A% und n € N.
Sei E, eine Menge von Attributgleichungen, in der jede Innenvariable genau einmal

vorkommt und E := (E;|m € P). Dann heifit 2 = (G, F) eine Attributgrammtik
A € AG.

Definition (Das Attributgleichungssystem eines Ableitungsbaumes) Sei2 = (G, E) €
AG. 2 induziert fiir jeden Ableitungsbaum ¢ von G ein Attributgleichungssystem F;.
Sei Kn(t) die Menge der Knoten von ¢. Sie bestimmt die Menge

Var, := {a.k|k € Kn(¢) markiert durch X € ¥, € att(X)}

der aktuellen Attributvariablen von t.

Wird auf einen inneren Knoten (kein Blattknoten) ko € Kn(¢) die Regel m = Xo —
X1...X, angewandt und sind ki,...,k. € Kn(t) die entsprechenden Nachfolger-
knoten, so erhdlt man das Attributgleichungssystem Ej, von ko aus E, durch die
Indexsubstitution (i — k;]0 < i < r) bei den Attributvariablen. Dann ist F; :=
\U{Ex|k innerer Knoten von t}.
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e Beachte: Zu jeder aktuellen Attributvariablen a.k, ausgenommen die inheriten
der Wurzeln und die synthetischen der Bléatter, gibt es genau eine Gleichung
ak=...

e Annahme:

— keine inheriten Attribute des Startsymbols
— synthetische Attribute der Terminalsymbole vom Scanner

Losbarkeit von E;: FE; kann keine, genau eine oder mehrere Losungen besitzen.

Beispiel: G enthalte die Regeln A — aBc und B — w. Ferner o € syn(B) und
B € inh(B).

e Attributgleichungen: ...

B2 = f(a,2)
.0 = g(3.0)
e E;: zirkulire Abhéngigkeit
Bk = flak)
ak = g(B.k)

e Fiir A* = AP =N, g = idy und

() = z + 1 ergibt keine Losung

W N =

-
. f(z) = 2z ergibt genau eine Ldsung
. f(z) = x ergibt unendlich viele Losungen

Folgerung: Zirkularitdten sind unerwiinscht. Sie entstehen erst in Fy = | J{Ej|k innerer Knoten von ¢}.

Definition: 2 € AG heif$t zirkular: < Es gibt einen Ableitungsbaum ¢ mit zirkuldrem
Attributsgleichungssystem E;, d.h. eine aktuelle Attributvariable hdngt von sich selbst
ab.

Ein Zirkularitdtstest fiir Attributgrammatiken Sei A = (G, E) € AG. Eine Regel
™ = Xg — Xi...X, bestimmt ihren Abhéngigkeitsgraphen DG, mit der Knoten-
menge Kno(DG;) := OKno(DG,) U UKno(DG,)

OKno(DG;) := {a.0|a € att(Xo)} Oberknoten

UKno(DG;) := {a.i|a € att(X;),1 < i <7} Unterknoten
und der Kantenmenge Kan(DG):

(x1,22) € Kan(DGg) 1= 2o = f(...21...) € By
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Beispiel:
Beachte: Var, = UKno(DG,) U OKno(DG,) = OVar, UIVar,

Problem: Beim Verkleben der DG, zu DG; fiir einen Ableitungsbaum A kénnen
Schleifen auftreten.

Folgerung: 2l ist zirkuldr < Es gibt einen Ableitungsbaum ¢ von 2, so dafl DG; eine
Schleife enthalt.

Bemerkgung: DG; entsteht aus (DG,|m € P) wie E; aus (E;|m € P) und ¢ aus
(w|m € P) entstehen.

Beobachtung: Eine Schleife in DG; bestimmt einen Teilgraphen der Form, also eine
Regel m mit verbindbaren Unterknoten von DG,. Eine Verbindung gehort zu einem
Nichtterminalsymbol und verlduft von einer inheriten zu einer synthetischen Attribut-
variablen.

Definition (Attributabhangigkeit): Sei A € N,«a € inh(A),a’ € syn(A). Dann heift
o’ von a unterhalb A abhangig, Bezeichnung: aAa’, wenn ein Ableitungsbaum ¢ mit

Wurzel A und Wurzelknoten k existiert, sodafl in DG; ein Pfad von a.k nach o'.k
fihrt:

(a.k, o/ k) € trans(Kan(DGy))

Definition (Attributabhangigkeitsmengen): Sei ¢ ein Ableitungsbaum mit Wurzel
A.

D(A,t) :== {(a, )| aAd’ in t}
D(A) := {D(A,t)|t Ableitungsbaum mit Wurzel A}
Bei der induktiven Bestimmung benutzen wir folgende Bezeichnung:
Definition: Fiir 7 = Ag — woAjw; ... Arw, und D; C inh(A;) X syn(A4;) definieren
wir
Dim;; Dy, ...D;] Cinh(Ag) x syn(Ap)
durch

T

{(a,a)|(a.0,a/.0) € trans(Kan(DG,;) U U{(ﬁ.i, B'.4)|(8,8") € Di})}.

=1
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Lemma: Die Attributabhangigkeitssysteme D(A) mit A € N sind induktiv bestimmt
durch:

l.t=A—wn D[m] € D(A)

2.1 =A— wyAwy ... Ayw,, D; € D(4;), 1<i<r < D(mDy,....,D] €
D(A)

Beweis: Induktion iiber die Struktur der Ableitungsbaume.

Beachte: Da fiir D € D(A) gilt: D C inh(A) xsyn(A), bricht der Berechnungsprozef3
nach endlichen vielen Schritten ab.

Folgerung (Zirkularitdtstest): 2 € AG ist zirkular < es gibt 7 = Ay — woAdjw; ... Ayw,,
a.k € UKno(DG,) und D; € D(A;)(1 <i <), so daB (a.k, a.k) € trans(Kan(DG, ) U

Ql{g.m/.u(ﬁ, 8 e D}

Komplexitat n = |Q,T(n) Zeit zur Entscheidung der Zirkularitét

2Tsn < T(n) < 29
Stark nicht-zirkuldre Grammatiken Keine Trennung der Abhéngigkeitsmengen ver-
schiedener Ableitungsbdume

D(A) := {(a, )] aAd'}

Hinreichendes Kriterium fiir die Nichtzirkulariat. Test in Polynomzeit.

Beachte: Es gibt 2 € AG, sodafl  nicht zirkuldr ist, ohne stark nicht-zirkulér zu
sein.

Attributberechnung:

1. E; als Termersetzungssystem, TD-Berechnung
keine Zirkularitdt ~ Termination mit eindeutiger Losung

2. BU-Auflésung von E;: Variablen durch Werte ersetzen und Terme ausrechnen

3. Uniforme Berechnung, unabhéngig von Ableitungsbaum
Rekursive Prozeduren / Funktionen fiir (E;|7 € P)
Idee: Jedem synthetischen Attribut einer Variablen wird eine Prozedur / Funk-
tion zugeordnet mit inheriten Attributen als Parameter

4. Spezialfille: SAG, LAG mit Attributberechnung wiahrend der Syntaxanalyse

S-Attributgrammatiken
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Definition: 2l € AG heifit S-Attributgrammatik (20 € SAG), wenn Inh = §, also
Att = Syn.

e Folgerung: BU-Berechnung der Attributwerte
e Spezialfall: Bestimmung der Wurzelattribute

e Idee: Durchfithrung der Attributberechnung wihrend der BU-Syntaxanalyse,
Zwischenspeichern von Attributwerten im Analysekeller (YACC).
Beim Reduktionsschritt werden simultan die Werte der synthetischen Attribute
von A aus Werten unter vy, v, v3 berechnet (records); Acc-Schritt: Ausgabe der
Wurzelattribute

Beispiel 1: Stackcode fiir arithmetische Ausdriicke
E — (E+ B)|(F * E)|id|num (1,2,3,4)
1. c0=c2;c.4;ADD
2. c.0=1c¢2;¢c.3; MULT
3. ¢.0=LOADa.l, a: lexical address

4. ¢.0 = LITn.1, n: lexical value
Lexikalische Attribute, die mit dem Token vom Lexer iibergeben werden:
(id, X) (num, 42)
(B4 X)* (Y +5)) ~ (({(num, 3) + (id, X)) = ((id, X) + (num,5)))
Codegenerierung durch Attributauswertung wahrend der Syntaxanalyse:

1. shift: Aufrufe des Lexers durch ”nextsym”

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

Beide Informationen werden auf den Analysekeller abgelegt.
2. reduce:

a) Reduktionen auf Analysekeller
b) simultane Attributberechnung

3. accept: Wurzelattribut

LIT3; LOADX; ADD; LOADY; LIT5; ADD; MULT
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Beispiel 2: Berechnung des abstrakten Syntaxbaumes
™ = AQ — w0A1w1 .. .ATU}T
représentiert Op-Symbol F; vom Typ A7 x ... x Ay (A4;: Sorte, Typ).

e Folge: Ableitungsbaum vereinfacht sich zu abstraktem Syntaxbaum (AST); nur
dieser ist fiir die Ubersetzung notwendig

e Konkrete Syntax: Benutzerfreundliche ” Mixfix”-Notation unter Verwendung natiirlicher
Sprache fiir Terminalsymbol von CFG

e Abstrake Syntax: Darstellungsabhéngige algebraische Struktur (— ADT, Kon-
struktoren) (CB 3-6):

begin id:=num+id; if id<num then id:=num+id; end
e Regeln selbst als Op-Symbole méoglich: Regelbaum
e Aufgabe: S-Attributgrammatik

e Darstellung des Aufbaus von Syntaxbdumen durch Konstruktion von Graphen

1. Definiere
a € Adr unendliche Menge von Adressen fiir Speicherpléitze
(Heap)
9) Op-Alphabet mit Stelligkeit, f™ e Q =
{assign™, seq®, cond@ less?, plus?,id®) num 0)}
Kno Menge der Q-Knoten
k € Kno {(a, f,a1,...,an)|a,a; € Adr, A € Q™
Graph: Menge von Knoten mit einer Wurzel
G € Graph {(a,k)|a € Adr,k C Kno}
(CB 3-7)

2. Konstruktorfunktionen fiir Graphen:
™ e Q— mk— f: Graph™ — Graph
mk — f((a’lv kl)v R (&n, kﬂ-)) = (Cl, k)

mit neuer Adresse a und
k = {(a7f7a17"'7a‘")}u L_JlCZ
i=1

(k; disjunkt, erfolgt automatisch)

e S-Attributierung von Gj:
Wurzeladressen als S-Attribute im Analysekeller; Heap statt Ausgabeband
/* printf ("%d", i) -> mk-f_i */
Attributwerte als Graphen; Analyseergebnis: Graphdarstellung des AST auf dem
Heap ~~ Basis fiir weitere Attributierung

e Beachte: Unterschied zwischen Wurzelattributberechnung (Beispiel 1) und voller
Attributierung (Erweiterung von Beispiel 2)
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Beispiel 3: Typenberechnung fiir arithmetische Ausdriicke Typ : {int,real} mit
max Typ? — Typ bzgl. int < real. nextsym() (Lexer) bestimmt Typattribut von
num, Typattribut von id {iber lookup-table ~» Syntaxbaum mit Typinformationen
(weiteres Knotenfeld) annotiert.

L-Attributgrammatiken

Definition: 2 € (G, E) € AG ist eine L-Attributgrammatik (2 € LAG) < Fiir jede
Attributgleichung a.i = f(...8.7...) gilt: a € Inh, 8 € Syn ~ j <1

Beispiel (DG,): Bei L-Attributgrammatiken fallen die gestrichenen Kanten weg.

Folgerung: G € LAG nicht zirkuldr. Die Attributberechnung erfolgt in ”depth-first,
left-to-right order”. Die Baumreise geschieht dabei mit 2 Kantenbesuchen:

1. top-down: inherite Attribute
2. bottom-up: synthetische Attribute

Auswertungsreihenfolge:

Syntaxanalyse mit L-Attributauswertung Sei 2l = (G, F) € LAG mit G € LL(1).

e Ziel: Erweiterung der TD-Analyse zur Berechnung der synthetischen Wurzelat-
tribute

e Methode: Expansion von A € N auf dem Analysekeller so gestalten, dafl spatere
Reduktion moglich: TD + BU, TD: inherite Attribute, BU: synthetische At-
tribute

e Kelleralphabet: LR(0),(G) := {[A — a.f]|r = A — a.}

Val, = {val,|val; : Var, — A}

= | (LR(0)x(G) x Valr U{— -S,0), (= S-,val)})

TeP
val : syn(S) — A

o Konfigurationen: (w,v) (w: Eingabeband, v € I)
o Arbeitsweise (3 Fille):
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1. ”expand”-Schritt mit Berechnung der inheriten Attribute

: - = [A—>X1...Xi_1'B’Y] Vél
[A=X,... X, 1 -By]|val B= 5 val’

(Kellerspitze unten) Dabei ist B — 3 wegen G € LL(1) durch Eingabe-
Lookahead bestimmt. val’ belegt die inheriten Attributvariablen von B nach
Attributgleichungen fiir A — X;...X;_1B~v: Sei « € inh(B) und a.i =t €
Ea_x,. ~, so val'(a.0) := val(t) € A. (Die Funktion val {ibernimmt das
Einsetzen und ausrechnen der Attibutwerte.)

2. "match”-Schritt (ohne Attributberechnung)

; e : ;
[A—~v---ay'] | val [A—vya-~]| val

Falls a néachstes Eingabesymbol ist; Eingabekopf riickt vor.
3. "reduce”-Schritt mit Berechnung der synthetischen Attribute

[A—>X1...Xi,1-B’y] val =
[B — ] val’

[A—>X1Xl_13’}/ val"

val” erweitert val um synthetische Attribute von B:

val” (i) = {

val(t), falls .0 =t € Ep_z
val(a.i) sonst

Anwendung von LAG  Uberpriifung der Deklariertheit von Bezeichnern: G sei gegeben

durch
P— DL;SL Programm

DL — V|N; DL Deklarationsliste

SL — S|S;SL Statementliste Beispiel: a;c;a;b;a:=c;c:=d
V —albl... Variablen

S—-V=V Statements

Attribute Die Attribute werden wie folgt deklariert:
syn v deklarierte oder benutze Variable fiir V' € {a,b,...}
syn dv  Menge von deklarierten Variablen fir DL C {a,b,...}
inh v Umgebung fiir S, SL C {a,b,...}
syn decl  deklariert fiir S, SL, P € {true, false}
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Attributgleichungen

P — DL;SL
DL —V
DL —V;DL
V—al...

SL— S

SL — S:SL

S—-V:.=V

decl.0 = decl.3
env.3 = dv.1(LAG!)

dv.0 = {v.1}
dv.0 = {v.1} Udv.3
v.0=a

env.l = env.0

decl.0 = decl.1

env.l = env.0

env.3 = env.0

decl.0 = decl.1AN Ddecl.3

decl.0 =v.1 € env.1ANDv.0 € env.0

Attributierter Ableitungsbaum
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5 Ubersetzung in Zwischencode

Aufteilung der Codeerzeugung: PS ™% 7 <% ¢

e front-end: trans erzeugt maschinenunabhéngigen Zwischencode fiir eine abstrake
Stackmaschine

e back-end: code erzeugt Maschinencode

Vorteil dieser Zerlegung: Z ist maschinenunabhingig — Portabilitat, Transparenz,
Codeoptimierung
Beispiel:

e Java Virtual Machine (JVM)

e P-Code von Pascal

5.1 Ubersetzung von Ausdriicken, Anweisungen,
Blocken und Prozeduren

Beispiel-Programmiersprache: BPS (?Pascal ohne Datenstrukturen und ohne Proze-
durparameter”)

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

e Blocke und Prozeduren: Lokale und globale Variablen, dynamische Speicherver-
waltung mit Laufzeitkeller;
unterschiedliche Verwendung in Programmiersprachen:

— FORTRAN: Unterprogramme nicht geschachtelt, keine Rekursion ~ statis-
che Speicherverwaltung, Speicherbedarf zur Ubersetzungszeit bekannt

— C: rekursive Prozeduren ohne Schachtelung ~» dynamische Speicherverwal-
tung, keine statischen Verweise

— ALGOL-Familie: ALGOL 60, Pascal, Modula: Geschachtelte rekursive
Prozedurdeklaration ~» dynamische Speicherverwaltung mit statischen Ver-
weisen

e keine Datenstrukturen, keine Prozedurparameter
e Beschriankung auf Datentyp int
e Syntax: CB 4-6

42



Semantik
e Bezeichner einer Deklaration A miissen paarweise verschieden sein.

e Ein im Anweisungsteil I" eines Blocks AT auftretender Bezeichner muf§ deklariert
sein, und zwar in A oder in der Deklarationsliste eines AI' umfassenden Blocks.

e Mehrfach-Deklaration eines Bezeichners auf verschiedenen Niveaus moglich: Die
”innerste” Deklaration ist fiir ein Auftreten giiltig.

e Static scope: Beim Aufruf einer Prozedur ist ihre Deklarationsumgebung giiltig
und nicht ihre Aufrufumgebung.

Zwischencode fir BPS AM abstrakte Maschine mit Datenkeller und Prozedurkeller
e Zustandsraum ZR := BZ x DK x PK mit

— Befehlszahler BZ := N
— Datenkeller DK := Z* (Spitze rechts)
— Prozedurkeller PK := Z* (Spitze links)

e Zustand s = (m,d,p) € ZR mit

— Befehlsmarke m

— DK-Zustand d =d.r:...:d.1
— PK-Zustand p=p.1:...:pt
AM-Befehle

e arithmetische: ADD, ...

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

Sprungbefehle: JMP n, JFALSE n (n € N)

Prozedurbefehle: CALL(ca, dif, loc) (ca,dif,loc € N), RET

Transportbefehle: LOAD(dif, off), STORE(dif, off) (dif,off) € N)

Befehlssemantik
e [B]: ZR — ZR fiir jedem AM-Befehl
o [ADD](m,d: z1 : z2,p) :== (m+ 1,d: (21 + 22), p)

1 falls 21 < 29
0 falls 21 > 29

[LT](m,d: z1 : 22,p) := (m + 1,d : b, p) mit b:{

[AND](m,d : by : ba,p) := (m+1,d: by Aba, p), entsprechend fiir OR und NOT
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o [JFALSEn](m,d :b,p):

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

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

Fiir die Semantik der Prozedur- und Transportbefehle: Besondere Struktur des Proze-
durkellers p: p zerfallt in Aktivierungsblécke (Frames) der Formsv : dv :ra:ly:...: [

sv: statischer Verweis, zeigt auf Aktivierungsblock der Deklarationsumgebung

dv: dynamischer Verweis, zeigt auf den letzten Aktivierungsblock

ra: Riicksprungadresse, ist die Codeadresse nach Beendigung des Prozeduraufrufs

l;: lokale Variablen des Prozeduraufrufs

Berechnung des statischen Verweises sv liefert die Differenz zwischen Aufruf- und
Deklationsniveau und damit die Lange der Verweiskette.

Abstrakte Maschine
s = (m,d,p)

p zerfallt in Aktivierungsblocke sv :dv:ra:ly:...: 1l

Berechnung des statischen Verweises sv liefert die Differenz zwischen Aufruf- und
Deklarationsniveau und damit die Lange der Verweiskette.

Hilfsfunktion: base : PK x N — N
bestimmt fiir einen Prozedurkeller bzgl. einer Niveadifferenz dif den Beginn der
Deklarationsumgebung (als absolute Adresse des aktuellen Prozedurkellers).

base(p,0) :=1
base(p,dif + 1) := base(p, dif) + p.base(p, dif)
Beispiel: 2. Aufruf von A (s. Folie CB 4-7)
dif =2
base(p,0) =1
base(p,1) =14+p.1=6
base(p,2) =6+ p.6 =11
Es folgt: sv = base(p,2) +2+ 2
o CALL(ca,dif,loc) mit

— ca € N Codeadresse
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— dif € N Niveaudifferenz
— loc € N Zahl der lokalen Variablen

erzeugt neuen Aktivierungsblock und springt zum Code des Prozedurrumpfes

[CALL(ca,dif f,loc)]|(m,d,p) :=
(ca,d, (base(p,dif) +2+loc): (loc+2): (m+1):0:...:0:p)

e RET l6scht den letzten Aktivierungsblock und kehrt zur Aufruftabelle zuriick

[RET](m,d,p.1:p.2:...:pt) =
ift >2+4p.2then (p.3,d,p.(24+p.2):...:pt)

Der Prozedurkeller wird stets mindestens einen Aktivierungsblock enthalten.

o LOAD(dif,of f) und STORE(dif,of f) laden und speichern Variablen zwischen
Datenkeller und Prozedurkeller. Relative Adressierung mit

— Niveaudifferenz dif zwischen Auftreten und Deklaration

— Offset of f als relative Adresse im Aktivierungsblock

Die Kette der statischen Verweise bestimmt die sichtbare Umgebung auf dem
Prozedurkeller.

[LOAD(dif,of f)](m ,d, ) (m+1,d:plbase(p,dif)+2+of f],p)
[STORE(dif,of f)|(m,d: z,p) := (m+ 1,d, p.[base)p,dif)+ 2 + of f/z])
[LITZz](m,d,p) = (m 1, 1 2,D)

AM-Code Befehlsfolgen mit aufsteigenden Befehlsmarken

P € AM-Code: < P =ay: By;...;ap : B, mit a; € Adr :=N,a; =a1 +¢—1und B;
ein AM-Befehl (1 <i < p).

Semantik von P: Iteration der Befehle gemafl Befehlszéhler

J:AM — Code x ZR — ZR
J[P)(m,d,p) := if a1 < m < a, and m = a then IJ[P|([B:](m,d,p)) else (m,d,p)
Ubersetzung von BPS-Programmen in AM-Code

o trans: BPS-Prog — AM-Code (als Zwischencode Z)

e Hilfsmittel: Symboltabelle

Tab := {st|st : IDE —
({const} x Z) V ({var} x Lev x Of f) vV ({proc} x Adr x Lev x Size)}

— Variablen-Deklaration:
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* Deklarationsniveau: dl € Lev
* Offset: of f € Off :=N
— Prozedurdeklaration:
x Startadresse: ca € Adr des Prozedurcodes
* Deklarationsniveau: dl € Lev
x Anzahl der lokalen Variablen: loc € Size := N

Aufbau der Symboltabelle

up : Decl x Tab x Adr x Lev --» Tab

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

up(AcAyAp, st,a,l) =ifdif f —id(AALA,)

then up(Ap, up(Ay, up(A, st,a,l),a,l),a,l)
up(e, st,a,l) = st
up(constly = Zy, ..., I, = Zy; st,a,l) = st[Iy/(const, Z1), ..., I,/(const, Z,)]
up(varly, ..., Iy; st a,l) = st[l/(var,l,1),..., I,/ (var,1,n)]

up(procly; By;...;procly; By stya,l) = st[I1/(proc,aq,l, size(B1)), ..., I./(proc, an,, size(By,,))]
size : Block — N
size(Agvarly, ..., L; ApT) =n

Anfangstabelle P = in/outly,...,I,; B. hat die Semantik M[P] : Z™ — Z". Fir
(#1,...,2n) € Z™ wihlen wir den Anfangszustand (1,6,0:0:0: 25 : ... : 2z,). Die
entsprechende Anfangstabelle hat daher n Eintrége:

strjo(Ij) = (var,0,j) fir 1 <j <n

bt . Block x Tab x Adr x Lex --+» AM — Code
dt :  Decl x Tab x Adr x Lex --+ AM — Code
ct: CmdxTabx Adr x Lex --+ AM — Code
et: AExp x Tabx Adr x Lex --+ AM — Code
sbt: BExzp x Tab x Adr x Lex --+ AM — Code

trans : Prog — AM — Code

trans(in/outly, ..., In; B.) := 1:CALL(ar,0, size(B));
2 . JMPO;
bt(B, St]/o, ar, ].)

ar: Startadresse des Anweisungscodes von I in B = AT,

bt(AT, st,a,l) == dt(A,up(A,st,al,l),al,l)
ct(T,up(A, st,al,l),a,l)
a : RET;
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Dabei erzeugt dt Cpde fiir die Prozedurriimpfe von A; in der zugehdérigen Symbolta-
belle sind nicht nur Konstanten und Variablen von A, sondern auch die Prozedur-
Bezeichner eingetragen (Rekursion!). ¢t enthélt die iibergebene Startadresse und
erzeugt Code, der mit einem Riicksprung endet.

dt(AcALAp, st,a,l) = dt(Ap, st,a,l)
dt(e, st,a,l) =c
dt(procli; By .. .;procly,; By st,a,l) = bt(B1,st,al,l+ 1)

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

Beachte:

1. st(I;) = (proc,aj,l+1,0f f), weil bt die Funktionen bt und up mit dem gleichen
Anfangsparameter aufruft und beide Funktionen aus diesen in gleicher Weise die
Adressen fiir die Prozedurriimpfe erzeugen.

2. bt wird mit dem Level [ + 1 aufgerufen.

ct(I ;= E,st,a,l) :=if st(I) = (var,dl,of f) then
ct(E, st,a,l)
a : STO(l —dl,of f)

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

ct(I'1; 0o, sty a,l) ==
ct(Tyq, st,a,l)
ct(To, st,a,l)

ct(if BE then I'1 else I'y, st, a,l) :=
sbt(BE, st,a,l)
a : JFALSEd"
ct(Tq, st,a’ +1,1)
a’—1:JMPad"
ct(Ta, st,a”,1)

",
a ...

ct(while BE do T, st,a,l) :=
sbt(B, st,a,l)
a : JFALSEa" +1
ct(T, st,a’ + 1,1)
a": JMPa

et(Z,st,a,l) :=a: LITZ
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if st(I) = (const, Z) then a : LITZ
(I) = (var,dl,of f) then a : LOAD(l —dl,of f)

et(Ey + Eo, st,a,l) :=
et(Eq, st,a,l)
et(Es, st,a’,l)
a" : ADD

sbt(Fy < Ea,st,a,l) :=
et(Eq, st,a,l)
et(Ea, st,a’,l)
a’ LT

sbt(notBE, st,a’,l) :=
sbt(BE, st,a,l)
a’ : not

sbt(BEvandBEs, st,a,l) :=
sbt(BEy, st,a,l)
sbt(BEs, st,d’ 1)
a’ : AND

Satz (Korrektheit der Ubersetzung) Fiir jedes P € Prog™ und (z1,...,2,), (2},..., 2
Z gilt: M[P](z1,..-,2n) = (21,...,20,) < FT[trans(P)](1,£,0: 0:0: 21 : ... : 2z) =
(0,6,0:0:0: 21 :...:2})

Beweis: M. Mohnen: A Compiler Correctness Proof for the Static Link Technique,
Fund. Inf. 29 (1997)

Beispiel (Fakultat)

in/out X;
var E;
proc F;
if (1<x) then
begin
E:=ExX;
X:=X-1;
FO
end
begin
E:=1;
FO;
X:=E;
end.
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trans(in/outX; AT") =
1:CALL(ar,0,1)
2. JM PO;
bt(AT, strjo,or, 1)

mit st;;0 = (var,0,1).

Jumping-Code fiir boolesche Ausdriicke Ubersetzung boolescher Ausdriicke mit
nicht-strikter Semantik durch Sprungbefehle anstelle logischer Befehle.

e Idee: Vererbung von Sprungzeilen fiir boolesche Ergebnisse

o nbt: BExp x Tab x Adr3 --» AM — Code

1. freie Anfangsadresse
2. true-Adresse
3. false-Adresse

mit geeigneter Modifikation der Ubersetzung von Verzweigung und Iteration:

nct(if BE then T'; else I'y, st a,l) :=
nbt(BE, st,a, at,a¢,1)
nct(T'y, st, a, 1)
a : JMPA",
nct(To, st,ay,l)

nct(while BE do T, st,a,l) :=
nbt(BE, st,a,at,af,1)
nct(T, st,at,l)
a;—1:JMPa

nbt(E1 < Ea, st,a,a¢,a¢,1) =
et(Eq, st,a,l)
et(Es, st,a’,l)
o’ LT
a’"+1: JFALSEay
a"+2:JMPa;

nbt(notBE, st,a,at,ar,1) ==
nbt(BE, st,a,af,a,l)

nbt(BE1andBE,, st,a,at,ar,l) =
nbt(BE1, st,a,d’,ay,l)
nbt(BEsy, st,a’,at,ar,l)

nbt(BE1orBEs, st,a,as,af,1) =
nbt(BF1, st,a,a,a’ 1)
nbt(BEsy, st,a’,at,ar,l)
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Prozeduren mit Parametern Erweiterung von BPS um Wert- und Variablenparam-
eter fiir Prozeduren.

Sukzessiver Aufbau eines Frames
1. Berechnung der aktuellen Parameter
2. Berechnen des statischen Verweises (Indexregister R)
Sprung zur aufgerufenen Prozedur mit Eintrag der Riicksprungadresse

Alten FP (Framepointer) als dl speichern

oo W

Speicherplatz fiir lokale Variablen bereitstellen

Befehlssatz (ZPP) Arithmetische, logische und Sprungbefehle wie bisher.

CALL ca SP «— SP—1;{(SP) «— IC + 1;IC « ca
RET k IC « (SP);SP «— SP+ k+1

PUSH = SP«— SP—1;(SP) « z

PUSH FP analog

PUSH (FP) analog

PUSH (R +2) analog

POP FP FP « (SP);SP « SP +1

POP (n) Sp — (SP); SP «+— SP +1 Sy, := Stackzelle mit Adresse n
SUB SP,n SP— SP—n

LOAD FP,SP FP— SP

LOAD R, (n) analog

LOAD R,(R+2) analog
Ein- / Ausgabe P =in/outly,...,I,;B.

Anfangstabelle st;,o(I;) := (var,0,3 +n — j)

Zur weiteren Erlduterung sieche Folien (CB 4-19) bis (CB 4-23).

5.2 ﬂbersetzung von Datenstrukturen

e Datenstrukturen ~ Variablen mit Komponenten, strukturierter Zustandsraum

e Abstrakte Maschine: Weiterhin lineare Speicherstruktur, Speicherzellen fiir atom-
are Daten

e Ubersetzungsaufgabe: Abbildung des strukturierten Zustandsraumes auf lin-
earen Speicherbereich

— statische Datenstrukturen: Speicherbedarf zur Ubersetzungszeit bekannt
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— dynamische Datenstrukturen: Speicherbedarf laufzeitabhéngig
e Heap / Halde als zusétzliche Maschinenkomponente

e Zeigertypen, garbage collection / Speicherbereinigung
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