Geleitwort

Programmiersprachen spricht man nicht — es sind formale Systeme. Programme,
die die Texte, die in Programmiersprachen formuliert sind, in Folgen von Compu-
terinstruktionen tbersetzen, nennt man Compiler. Es handelt sich dabei um kom-
plexe Programme. Am Anfang der Compilertechnologie standen die Sprachen
Fortran (1957) und Algol (1960). Die Fertigung ihrer Compiler beschiftigte grofse
Teams von Programmierern tiber Jahre. Durch die Systematisierung des Compiler-
baus, wie sie in diesem Buch vorgestellt wird, konnte diese Arbeit fiir Einzelperso-
nen jedoch auf wenige Monate reduziert werden. Dies war ein gewaltiger Fort-
schritt.

Grundlegend neue Programmiersprachen gibt es heute eher selten und vollig
neue Computerarchitekturen ebenfalls. Compilerbau scheint daher eine spezielle
Sparte zu sein, die wenigen Spezialisten in grofSen Firmen vorbehalten bleibt.
Wozu also dieses Buch?

Der Grund ist einfach. Jedes Programm, jede Anwendung, ist nach Regeln auf-
gebaut, die spezifizieren, wie Anweisungen und Datendeklarationen auszusehen
haben. Wenn diese Regeln formalisiert werden, erhoht das die Klarheit und Ver-
stindlichkeit der Anwendung. Der Schliissel dazu beruht auf Formalisierung, also
auf der Spezifikation einer Syntax fiir die Eingabe. Dadurch wird eine Syntaxana-
lyse ermoglicht, die die Grundlage des Compilerbaus darstellt. Die Syntaxanalyse
und weitere in diesem Buch beschriebene Techniken sind aber nicht nur zur Verar-
beitung von Programmiersprachen nutzlich, sondern lassen sich auch auf viele an-
dere Probleme anwenden, bei denen es um die systematische Verarbeitung struktu-
rierter Eingaben geht. Diese Techniken tragen mafSgeblich zur Korrektheit und
zum Verstindnis solcher Anwendungen bei.

Moge dieses Buch bei dieser vielversprechenden Entwicklung behilflich sein!

Prof. em. Dr. Niklaus Wirth
Ziirich, im Dezember 20231

1. Prof. Dr. Niklaus Wirth verstarb vollig unerwartet eine Woche nach Abfassung dieses
Geleitworts im 90. Lebensjahr.



1 Uberblick

Ein Compiler ist ein Werkzeug, das ein Quellprogramm (z.B. in Java, Pascal oder
C) in ein Zielprogramm ubersetzt. Die Sprache des Zielprogramms ist meist
Maschinencode (z.B. Instruktionen eines Prozessors oder Java-Bytecode). Das
Ubersetzungsziel kann aber auch eine andere Quellsprache sein. In diesem Fall
spricht man von einem Cross-Compiler.

Neben Compilern im engeren Sinne gibt es auch compilerahnliche Werkzeuge,
die eine beliebige syntaktisch strukturierte Eingabe in etwas tibersetzen, das keine
Sprache im engeren Sinne ist. So ein Werkzeug konnte zum Beispiel eine Logdatei
in eine Tabelle ubersetzen, die Informationen aus der Logdatei in aggregierter
Form darstellt.

Man mag sich vielleicht fragen, wozu Compilerbau-Kenntnisse eigentlich
nutzlich sind. SchliefSlich entwickeln nur grofle Firmen wie Microsoft, Google
oder Oracle Compiler. Das ist zwar richtig, aber es sprechen mehrere Griinde da-
fiir, Compiler zu studieren:

Q Compiler gehoren zu den am hiufigsten benutzten Werkzeugen der Soft-
wareentwicklung. Daher sollten wir verstehen, wie sie aufgebaut sind und
wie sie funktionieren.

O Wenn wir und mit Compilern beschiftigen, lernen wir auch, wie ein Com-
puter auf Maschinenebene funktioniert. Wir miissen uns mit seinem In-
struktionssatz, seinen Registern, seinen Adressierungsarten sowie mit
seinen Datenbereichen wie dem Methodenkeller oder dem Heap befassen.
Das schafft eine Briicke zwischen Hardware und Software.

O Wer weifs, in welche Instruktionen bestimmte Sprachkonstrukte tbersetzt
werden, bekommt ein besseres Gefiihl fur die Effizienz von Programmen.

0 Im Compilerbau miissen wir uns mit Grammatiken beschiftigen. Struktu-
rierte Daten durch Grammatiken zu beschreiben, gehort so wie das Pro-
grammieren zum Handwerkszeug der Softwareentwicklung.

Dariiber hinaus sind Compilerbau-Kenntnisse aber auch im allgemeinen Software
Engineering nitzlich. Wihrend nur wenige Leute Compiler im engeren Sinne
bauen, sind die meisten von ihnen im Laufe ihres Berufslebens irgendwann einmal
mit der Aufgabe konfrontiert, compilerdhnliche Werkzeuge zu entwickeln. Dies



| 2 1 Uberblick

reicht von der Auswertung von Kommandozeilenparametern uiber die Verarbei-
tung von Stiicklisten oder Dokumentbeschreibungssprachen (z.B. PDF oder Post-
script) bis hin zur statischen Programmanalyse, die aus einem Quellprogramm
Kennzahlen wie zum Beispiel seine Komplexitit berechnet. In all diesen Fillen
sind Compilerbau-Techniken niitzlich.

Das vorliegende Buch beschiftigt sich mit dem Compilerbau im engeren
Sinne, obwohl die vermittelten Techniken auch im allgemeinen Software Enginee-
ring eingesetzt werden konnen. Es beschreibt die vollstindige Implementierung
eines Compilers fiir eine einfache Java-ahnliche Programmiersprache (MicroJava),
der ausfithrbaren Bytecode (dhnlich dem Java-Bytecode) erzeugt. Dabei richtet es
sich an Fachleute aus der Praxis. Formale Grundlagen werden nur so weit behan-
delt, wie sie zum Verstindnis der angewandten Techniken notig sind. Das Buch
deckt auch bewusst nicht alle Feinheiten des Compilerbaus ab, sondern nur jene
Techniken, die in der Praxis benotigt werden. Insbesondere geht es kaum auf Op-
timierungsverfahren ein, die ein eigenes Buch fiilllen wirden und nur fur Leute
relevant sind, die Produkt-Compiler schreiben. Ferner behandelt es lediglich Com-
pilerbau-Techniken fiir imperative Sprachen. Funktionale oder logische Program-
miersprachen benotigen zumindest teilweise andere Techniken, die aber im prakti-

schen Software Engineering auch seltener zum Einsatz kommen.

Biicher uber fortgeschrittene Techniken des Compilerbaus gibt es in grofSer
Anzahl (z.B. [ALSUO08], [Appe02], [Coop22], [FCL09], [Much97]). Sie behandeln
vor allem Techniken der statischen und dynamischen Codeanalyse, das umfangrei-
che Gebiet der Compiler-Optimierung sowie Feinheiten der Codeerzeugung und
der Registerallokation. Sie sind allerdings nur fiir Leute relevant, die Produkt-
Compiler fiir Sprachen wie Java oder C++ entwickeln wollen. Fiir Einsteiger sind
sie oft eher verwirrend.

Das vorliegende Buch entstand aus einer zweistiindigen Vorlesung tiber die
Grundlagen des Compilerbaus und kann als Lehrbuch fiir diese Zwecke eingesetzt
werden. Es richtet sich aber auch an Leute aus der Praxis, die die Arbeitsweise ei-
nes Compilers besser verstehen und ihr Methodenrepertoire erweitern wollen.

1.1 Geschichte des Compilerbaus

Die ersten Compiler entstanden Ende der 1950er-Jahre. Damals war der Compi-
lerbau eine Geheimwissenschaft, ja ein Hype, den man durchaus mit dem heutigen
Interesse an kunstlicher Intelligenz vergleichen kann. Nur wenige wussten dariiber
Bescheid, und es gab auch noch kaum Techniken zur Ubersetzung von Program-
miersprachen. Die Entwicklung der ersten Compiler kostete viele Personenjahre.
Heute ist der Compilerbau eines der am besten erforschten Gebiete der Informa-
tik. Es gibt ausgereifte Techniken fiir die Syntaxanalyse, die Optimierung und die
Codeerzeugung, sodass Studierende heute einen (einfachen) Compiler in einem
einzigen Semester implementieren konnen.
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Dieses Kapitel gibt einen kurzen (und notwendigerweise unvollstindigen)
Abriss der Geschichte des Compilerbaus, die gleichzeitig auch eine Geschichte der
Programmiersprachen und ihrer Konzepte ist. Dabei werden die Erkenntnisse und
Fortschritte an exemplarischen Sprachen festgemacht, die als Meilensteine gelten
und die Entwicklung der Compilerbau-Techniken in diesem Zeitfenster reprasen-
tieren.

1957: Fortran. Eine der ersten hoheren Programmiersprachen war Fortran
[Back56]. John Backus, der damals fiir IBM arbeitete, leitete ein Team, das sich
zum Ziel gesetzt hatte, die damals tibliche Assembler-Programmierung durch eine
hohere Programmiersprache zu ersetzen und einen Compiler dafiir zu implemen-
tieren, der Maschinencode erzeugte, der es mit der Effizienz handgeschriebener
Assembler-Programme aufnehmen konnte. Viele der Grundtechniken des Compi-
lerbaus wurden hier entwickelt. So war es anfangs alles andere als klar, wie man
arithmetische Ausdriicke (z.B. a + b * ¢) so in Maschinenbefehle iibersetzen
konnte, dass die Vorrangregeln der Operatoren beachtet werden. Auch die Uber-
setzung von Verzweigungen und Schleifen in Maschinenbefehle musste erst erar-
beitet werden, ebenso wie die Mechanismen zum Aufruf von Prozeduren oder zum
Zugriff auf Arrays.

1960: Algol. Algol60 [Naur64] war ein Meilenstein in der Geschichte der Pro-
grammiersprachen. Es wurde von einem Konsortium von Experten aus Europa
und den USA entwickelt, die teilweise von Universititen kamen, teilweise aber
auch aus der Industrie. Wichtige Neuerungen waren die Blockstruktur mit lokalen
und globalen Variablen sowie das Konzept der Rekursion, das es ermoglichte, dass
Prozeduren ihre Variablenwerte iiber rekursive Aufrufe hinweg beibehielten.
Algol60 war aber auch deshalb bemerkenswert, weil es die erste Programmier-
sprache war, deren Syntax formal durch eine Grammatik definiert wurde. John Ba-
ckus und Peter Naur entwickelten dafiir die Backus-Naur-Form (BNF), die heute
in zahlreichen Varianten zum Riistzeug jedes Compilerbauers gehort.

1970: Pascal. Ein Nachfolger von Algol60 war die Sprache Pascal [JW75], hinter
der Pioniere wie Niklaus Wirth und Tony Hoare standen. Obwohl Pascal als ein-
fache Unterrichtssprache konzipiert war, fiihrte sie wichtige Neuerungen ein, die
auch im Compilerbau ihren Niederschlag fanden. Wihrend altere Sprachen nur
vordefinierte Datentypen wie integer oder real kannten, konnte man in Pascal eigene
Datentypen definieren, die man dann zur Deklaration von Variablen verwenden
konnte. Neben Arrays als Tabellen gleichartiger Elemente wurden Records (auch
Structs genannt) eingefiihrt, die Daten unterschiedlichen Typs zu einer neuen Ein-
heit zusammenfassten. Obwohl die Idee von Records bereits in Cobol auftauchte,
wurden Records als Datentyp erst in Pascal eingefithrt. Der Zugriff auf Elemente
solcher strukturierten Datentypen erforderte neue Compilerbau-Techniken.
Auflerdem erzeugten die ersten Pascal-Compiler nicht Maschinencode, sondern
sogenannten »P-Code«, der dem heutigen Bytecode von Java dhnelte. P-Code war
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wesentlich kompakter als Maschinencode, wodurch Pascal-Programme auch auf
Mikrocomputern mit ihren damals sehr beschrinkten Speicherkapazititen liefen.
Das forderte die Verbreitung von Pascal, hatte allerdings den Nachteil, dass P-
Code nicht direkt auf einer Maschine ausfiithrbar war, sondern interpretiert wer-
den musste, was Laufzeit kostete.

1985: C++. C++ [Stro835] ist ein Nachfolger der Sprache C, die etwa zur gleichen
Zeit wie Pascal entstand und ebenfalls ein Nachfolger von Algol60 war. In C++
wurde das damalige Wissen im Bereich der Programmiersprachen und des Compi-
lerbaus konsolidiert. Es wurden unter anderem Konzepte wie Objektorientierung,
Ausnahmebehandlung oder generische (d.h. parametrisierbare) Datentypen einge-
fithrt, die es zwar auch schon in anderen Sprachen gab, die aber erst mit C++ po-
puldr wurden. Insbesondere die Objektorientierung erforderte neue Techniken im
Compilerbau, wie zum Beispiel die Darstellung von Vererbungshierarchien oder
die Ubersetzung dynamisch gebundener Prozeduraufrufe.

1995: Java. Auch Java [AGHO00] war keine vollig neue Sprache, sondern fasste
Konzepte existierender Sprachen zusammen. Ein neuartiges Prinzip war allerdings
die Just-in-time-Compilation (JIT-Compilation), die Java-Programme portabel
machte. Java-Programme werden in Bytecode-Instruktionen iibersetzt (dhnlich
dem P-Code von Pascal), die auf jedem Rechner ausgefiihrt werden konnen, auf
dem es einen Bytecode-Interpreter gibt. Besonders hiufig ausgefithrte Programm-
teile werden dabei zur Laufzeit (just in time) in Maschinencode des jeweiligen
Rechners uibersetzt.

2005: Scala. Scala [Oder08] ist eine Weiterentwicklung von Java und benutzt als
Ausfithrungsumgebung die Java-Plattform (d.h. einen Bytecode-Interpreter samt
JIT-Compiler). Wie viele der heute gidngigen Sprachen integriert Scala Konzepte
funktionaler Sprachen mit imperativen Konzepten. Zu den funktionalen Konzep-
ten gehoren Lambda-Ausdriicke (Funktionen, die als Daten betrachtet werden
und anderen Funktionen als Parameter mitgegeben werden konnen), Lazy Evalua-
tion (Auswertung von Ausdriicken erst wenn diese benotigt werden) oder Pattern-
Matching (Erkennen von Mustern in Folgen oder Baumstrukturen). Naturlich er-
fordern diese Mechanismen ebenfalls spezielle Compilerbau-Techniken.

Die Geschichte der Programmiersprachen und des Compilerbaus ist damit noch
lange nicht zu Ende. Auch heute werden noch laufend neue Sprachkonzepte erfun-
den, die dann zu neuen Compilerbau-Techniken fiihren. Sie gehen aber weit tuber
die Intention dieses Buches hinaus, namlich eine Einfithrung in die grundlegenden
und heute gingigen Techniken des Compilerbaus zu geben. Wer an der Geschichte
von Programmiersprachen interessiert ist, findet Hintergrundinformationen in den
Tagungsbinden der Konferenz »History of Programming Languages« ([HOPL-I],
[HOPL-II], [HOPL-III]).
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1.2 Dynamische Struktur eines Compilers

Als ersten Uberblick iiber die Funktionsweise von Compilern sehen wir uns ihre
dynamische Struktur an, also die Phasen, in denen eine Ubersetzung abliuft (Abb.

1.1).
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Abb. 1.1 Dynamische Struktur eines Compilers
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Lexikalische Analyse. Die lexikalische Analyse ist die erste Phase eines Compilers.
Sie transformiert den Zeichenstrom des Quellprogramms in einen Tokenstrom.
Dabei eliminiert sie bedeutungslose Zeichen (z.B. Leerzeichen) und fasst andere
Zeichen zu Symbolen zusammen (z.B. Namen, Zahlen oder Operatoren), die
Token genannt werden. Jede Tokenart wird durch einen eindeutigen Tokencode
identifiziert (z.B. 1 fiir Namen (identifiers), 2 fiir Zahlen etc.). Bei manchen Token
gibt es nur eine einzige Auspragung (der Operator "*" ist z.B. durch seinen Token-
code ausreichend identifiziert). Andere Token (z.B. Namen) konnen aber mehrere
Auspragungen haben (z.B. gibt es unterschiedliche Namen wie "val" oder "i*). Man
braucht daher hier zusatzlich zum Tokencode (z.B. 1 = ident) auch einen Token-
wert (z.B. "val"). Jedes Token ist ein Objekt, das durch einen Tokencode und einen
optionalen Tokenwert bezeichnet wird. Der Tokenstrom ist eine Abstraktion des
Zeichenstroms und vereinfacht die nachsten Schritte des Compilers. Den Compi-
lerteil, der die lexikalische Analyse tibernimmt, nennt man den Scanner.

Syntaxanalyse. Die nichste Phase eines Compilers ist die Syntaxanalyse. Sie ana-
lysiert den Tokenstrom anhand der Grammatik der Quellsprache und baut einen
Syntaxbaum auf, der die syntaktische Struktur des Quellprogramms wider-
spiegelt. Gelingt das, so ist das Programm syntaktisch korrekt, und es kann mit
der nichsten Phase fortgefahren werden. Gelingt es nicht, liegt ein Syntaxfehler
vor, der gemeldet wird und korrigiert werden muss, bevor das Programm erneut
compiliert werden kann. Den Compilerteil, der die Syntaxanalyse iibernimmt,
nennt man den Parser.

Semantische Analyse. Die Syntaxanalyse prift nur die syntaktische Korrektheit
eines Programms. Weitere Kriterien wie die Bedingungen, dass alle verwendeten
Namen deklariert und dass die Datentypen in Zuweisungen und Ausdriicken
kompatibel sein miissen, werden in der semantischen Analyse gepriift. Dabei wird
auch eine Symbolliste aufgebaut, die ein Verzeichnis aller deklarierten Namen und
ihrer Eigenschaften darstellt. Der Syntaxbaum und die Symbolliste sind eine wei-
tere Abstraktion des Quellprogramms und stellen eine Zwischenreprasentation
des Programms im Compiler dar.

Optimierung. An die semantische Analyse schliefSt sich iiblicherweise die Opti-
mierung an, bei der versucht wird, das Programm durch Transformationen
schneller oder kompakter zu machen. Optimierungen sind ein umfangreiches
Thema, das ganze Biicher fiillt und fiir Produkt-Compiler essenziell ist. Im vorlie-
genden Buch gehen wir aber bewusst nicht auf Optimierungen ein, da es uns nur
darum geht, die Grundtechniken einfacher Compiler oder compilerahnlicher
Werkzeuge zu studieren.

Codeerzeugung. Die letzte Phase eines Compilers ist schlieSlich die Codeerzeu-
gung, bei der aus der Zwischenreprisentation des Programms der Zielcode erzeugt
wird.
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Einpass- und Mehrpass-Compiler

Die Phasen eines Compilers konnen entweder miteinander verzahnt oder strikt
nacheinander ablaufen. Im ersten Fall spricht man von einem Einpass-Compiler,
im zweiten Fall von einem Mehrpass-Compiler.

In einem Einpass-Compiler (Abb. 1.2) liefert der Scanner das jeweils nichste
Token, der Parser priift, ob es an der aktuellen Stelle in die Grammatik passt, die
semantische Analyse verarbeitet das Token, indem sie zum Beispiel Typpriifungen
durchfihrt, bevor der Codegenerator Instruktionen der Zielmaschine erzeugt.
Solange das Quellprogramm noch nicht zu Ende ist, beginnt dieser Zyklus an-
schliefSend von vorne.

—
scan token

parse token

check token

generate code for token

eof?
Y

Abb. 1.2 Einpass-Compiler

In einem Mebrpass-Compiler (Abb. 1.3) sind die einzelnen Phasen Programmteile,
die nacheinander ablaufen. Der Scanner liest die Quelldatei und erzeugt einen
Tokenstrom, der Parser priift dessen syntaktische Korrektheit und erzeugt einen
Syntaxbaum, die semantische Analyse fithrt weitere Priiffungen durch und erzeugt
eine Symbolliste, bevor der Codegenerator daraus den Zielcode erzeugt.

j—» Scanner —»j_> Parser —»| _, Sem. . Code-
Analyse generator

Quelldatei Tokenstrom Syntaxbaum Syntaxbaum Zielcode
Symbolliste

Abb. 1.3 Mehrpass-Compiler

Mehrpass-Compiler waren frither oft notig, weil der Hauptspeicher klein war
oder die Programmiersprache so komplex, dass eine Aufteilung in kleinere Pro-
grammteile notig erschien. Beides ist heute irrelevant. Daher baut man heute oft
Einpass-Compiler. Allerdings wird in optimierenden Produkt-Compilern meist ein
Zweipass-Verfahren gewihlt, bei denen ein sogenanntes Fromtend den Scanner,
den Parser, die semantische Analyse und einen einfachen Codegenerator enthilt,
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der eine Zwischensprache erzeugt, die anschlieSend vom Backend in den Zielcode
iibersetzt wird (Abb. 1.4).

Ej—» Frontend —» d b — Backend —» Ej

Scanner d b Codegenerator

Parser -
sem. Analyse ~ Zwischensprache

sprachabhéngig maschinenabhéngig
Java Pentium
C PowerPC
Pascal ARM
beliebig kombinierbar

Abb. 1.4 Zweipass-Compiler mit Zwischensprache

Das Frontend ist sprachabhingig, denn fir Sprachen wie Java, C oder Pascal
missen unterschiedliche Scanner und Parser implementiert werden. Das Backend
ist hingegen maschinenabhingig, denn fir Prozessoren wie Pentium, PowerPC
oder ARM miissen unterschiedliche Codegeneratoren implementiert werden. Alle
Frontends erzeugen aber dieselbe Zwischensprache und alle Backends trans-
formieren dieselbe Zwischensprache in den jeweiligen Zielcode.

Diese Zerlegung bietet mehrere Vorteile. Zum einen erreicht man eine bessere
Portierbarkeit. Wenn man einen Compiler fiir eine neue Sprache wie Python im-
plementieren mochte, muss man lediglich ein Frontend dafiir schreiben. Mit den
verschiedenen Backends hat man dann sofort Python-Compiler fiir alle Zielma-
schinen, fur die es ein Backend gibt. Generell kann jedes beliebige Frontend mit
jedem beliebigen Backend kombiniert werden, um Compiler unterschiedlicher
Quellsprachen fiir unterschiedliche Zielmaschinen zu erhalten. Der grofSte Vorteil
ist aber, dass Optimierungen auf der Zwischensprache wesentlich einfacher zu be-
werkstelligen sind als auf der Quellsprache. Daher sind so gut wie alle optimie-
renden Compiler Zweipass-Compiler.

Der Nachteil dieser Zerlegung besteht darin, dass Zweipass-Compiler lang-
samer und speicheraufwendiger sind als Einpass-Compiler, weil eine Zwi-
schensprache erzeugt und im Hauptspeicher verwaltet werden muss. Mit den heu-
tigen schnellen Rechnern und grofSen Speichern ist das aber kein wirkliches
Problem. Da wir allerdings im vorliegenden Buch nicht tiber Optimierungen spre-
chen, wird unser MicroJava-Compiler ein Einpass-Compiler.

Compiler und Interpreter

Ein Compiler iibersetzt ein Quellprogramm direkt in Maschinencode, der dann
geladen und ausgefithrt werden kann (Abb. 1.5).



1.2 Dynamische Struktur eines Compilers 9 I

Ej —> Scanner — Parser —» ... —» Codegenerator —» Ej — Lader —

Quellprogramm Zielprogramm

Abb. 1.5 Compiler

Ein Interpreter fuhrt hingegen ein Programm »direkt« aus, ohne es vorher in
Maschinencode zu tbersetzen. Allerdings muss das Programm auch hier vorher
analysiert werden, d.h., man braucht zumindest einen Scanner und einen Parser,
der die Struktur des auszufithrenden Programms erkennt. Sobald diese Struktur
aber bekannt ist, wird das Programm ausgefiihrt, d.h. interpretiert (Abb. 1.6).

Quellprogramm Interpretion

Abb. 1.6 Interpreter

Bei einem Interpreter spart man sich die vollstindige Compilation. Benutzende
haben den Eindruck, dass ihr Programm sofort ausgefithrt wird. Allerdings ist die
Interpretation wesentlich langsamer als die Ausfuhrung eines compilierten Pro-
gramms. Anweisungen in einer Schleife miissen zum Beispiel bei jedem Schleifen-
durchlauf erneut vom Scanner und vom Parser verarbeitet werden, bevor sie inter-
pretiert werden konnen. Daher wird in vielen Sprachen (z.B. in Java und auch in
MicroJava) ein Compiler eingesetzt, der allerdings keinen Maschinencode erzeugt,
sondern Code einer »virtuellen Maschine« (VM). Java-Programme werden zum
Beispiel in Bytecode ubersetzt — ein einfaches Instruktionsformat, das dann von
der Java-VM interpretiert werden kann (Abb. 1.7).

@—» ... Compiler ... —» @% VM

Quellprogramm Zwischencode
(z.B. Java-Bytecode)

Abb. 1.7 Interpretation von virtuellem Code

Auf diese Weise muss jede Anweisung des Quellprogramms nur ein einziges Mal
analysiert und uibersetzt werden, wihrend die Interpretation des Bytecodes effi-
zienter ablauft als die Interpretation von Quellcode. Die VM »simuliert« dabei
eine physische Maschine, indem sie Bytecode anstatt Maschinencode ausfiihrt.
Das hat auch den Vorteil, dass der Bytecode auf jeder Maschine ausgefiihrt
werden kann, auf der es einen entsprechenden Interpreter gibt. Programme
werden dadurch portabel.
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1.3 Statische Struktur eines Compilers

Die statische Struktur eines Compilers beschreibt die Komponenten (Klassen), aus
denen er besteht. In Produkt-Compilern gibt es zahlreiche solcher Komponenten,
aber die wichtigsten, aus denen jeder Compiler (auch der MicroJava-Compiler)
besteht, werden in Abb. 1.8 dargestellt.

Parser & "Hauptprogramm"”
sem. Analyse steuert die gesamte Ubersetzung

Ej» Scanner Codegenerator -’Ej
' e

liefert Token bolli erzeugt Maschinencode
aus dem Quelltext Symboliiste
verwaltet deklarierte .
Namen und Typen —» Aufrufbeziehung

mmmml) Datenfluss

Abb. 1.8 Statische Struktur eines Compilers

Der Parser, in den auch die semantische Analyse integriert ist, ibernimmt die Rolle
des Hauptprogramms und steuert die gesamte Ubersetzung. Wann immer er ein
Token benotigt, ruft er den Scanner auf, der das nichste Token aus dem Quelltext
schilt und es an den Parser liefert, der es syntaktisch und semantisch analysiert.
Deklarierte Namen und ihre Eigenschaften werden vom Parser in die Symbolliste
eingetragen und bei ihrer Verwendung aus der Symbolliste abgerufen. SchlieSlich
ruft der Parser Methoden des Codegenerators auf, um Instruktionen des Zielcodes
zu erzeugen.

Auch der MicroJava-Compiler ist nach diesem Schema aufgebaut. In Kapitel 2
werden wir uns den Scanner ansehen, in Kapitel 3 den Parser, in Kapitel 5 die Sym-
bolliste und schliefSlich in Kapitel 6 den Codegenerator.

1.4 Grammatiken

Programmiersprachen haben wie natiirliche Sprachen eine syntaktische Struktur,
die durch eine Grammatik beschrieben werden kann. Eine Grammatik besteht aus
Regeln, die angeben, wie die einzelnen Sprachteile aufgebaut sind. Das folgende
Beispiel zeigt eine Regel, die die Struktur einer while-Anweisung beschreibt:

WhileStatement = "while" "(" Condition ")" Statement.

Eine while-Anweisung beginnt also mit dem Schlusselwort "while", gefolgt von einer
geklammerten Bedingung (Condition) und einer Anweisung (Statement), die den
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Rumpf der Schleife bildet. Im Allgemeinen bestehen Grammatiken aus folgenden
vier Teilen:

O Terminalsymbole: Eine Menge von Symbolen (Token), die nicht weiter zer-
legt werden und sozusagen die » Atome« der Sprache darstellen. Dazu ge-
horen Schlisselworter wie "while" oder ', Operatoren wie "+ oder "-",
Sonderzeichen wie *;" oder ", und schlieflich Symbole wie Namen oder
Zahlen, die aus Sicht der Grammatik atomar sind.

0 Nonterminalsymbole: Eine Menge von Symbolen, die grofsere Sprachteile
darstellen und daher in weitere Terminal- oder Nonterminalsymbole zer-
legt werden mussen. Dazu gehort zum Beispiel das Nonterminalsymbol
WhileStatement aus dem obigen Beispiel, aber auch Condition oder Statement.

O Produktionen: Eine Menge von Grammatikregeln, die die Zerlegung von
Nonterminalsymbolen in weitere Terminal- und Nonterminalsymbole be-
schreiben. Das obige Beispiel zeigt die Produktion (und somit die Zerle-
gung) des Nonterminalsymbols WhileStatement.

QO Startsymbol: Das oberste Nonterminalsymbol, aus dem alles andere (also
die gesamte Sprache) abgeleitet werden kann.

Terminal- und Nonterminalsymbole bilden zusammen das Alphabet der durch die
Grammatik beschriebenen Sprache, also den Symbolvorrat, aus dem die Gramma-
tik zusammengesetzt ist.

EBNF-Schreibweise von Grammatiken

Fiir die Schreibweise von Grammatiken gibt es verschiedene Notationen. Wir ver-
wenden in diesem Buch die EBNF (Extended Backus Naur Form) [Wirt77], die
nach den Compiler-Pionieren John Backus und Peter Naur benannt ist. Sie ist eine
Erweiterung der reinen BNE, auf die wir in Abschnitt 1.5 zurickkommen.

Eine EBNF-Produktion besteht aus einer linken und einer rechten Seite, die
durch ein Gleichheitszeichen getrennt sind. Jede Produktion wird durch einen
Punkt abgeschlossen:

WriteStatement = "write" ident "," Expression ";" .

Auf der linken Seite steht ein Nonterminalsymbol. Die rechte Seite besteht aus
einer Folge von Terminal- und Nonterminalsymbolen. Terminalsymbole kénnen
Namen sein (z.B. ident) oder Literale (z.B. "write", ", ""), die sich selbst bedeuten.
Nonterminalsymbole sind immer Namen. Per Konvention schreiben wir Terminal-
symbole mit kleinem Anfangsbuchstaben (z.B. ident) und Nonterminalsymbole mit
groflem Anfangsbuchstaben (z.B. Expression).

Die rechte Seite einer Produktion kann in EBNF-Schreibweise aufSerdem
Metasymbole enthalten, die Alternativen trennen, optionale oder wiederholbare
Teile darstellen oder mehrere Alternativen durch Klammern gruppieren:
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Metasymbol Zweck Beispiel Bedeutung
| trennt Alternativen alblc a oder b oder ¢
() gruppiert Alternativen a(lc) ablac
[...] Option [a]lb ablb
{.} Wiederholung (0..unendlich oft) {a}b blablaablaaabl...

Beispiel: Grammatik der arithmetischen Ausdriicke

Als Beispiel betrachten wir eine EBNF-Grammatik der arithmetischen Ausdriicke,
in der als Operanden Namen und Zahlen vorkommen konnen:

Expr = ["+"I""] Term {("+"|"-") Term}.
Term = Factor {("*" | "/") Factor} .
Factor = ident| number | "(" Expr")".

Ein Ausdruck (Expr) beginnt mit einem optionalen Vorzeichen (*+* oder "-*), auf das
ein oder mehrere Terme folgen konnen, die durch "+ oder " voneinander getrennt
sind. Ein Term besteht aus einem oder mehreren Faktoren, die durch " oder "/
voneinander getrennt sind. Ein Faktor besteht schliefSlich aus einem Namen (ident),
einer Zahl (number) oder einem geklammerten Ausdruck. Beachten Sie, dass die
runden Klammern in Factor Terminalsymbole sind, die in der Eingabesprache vor-
kommen (deshalb stehen sie in Hochkommas), wihrend die runden Klammern in
den Produktionen fur Expr und Term Metasymbole sind, die lediglich Alternativen
zusammenfassen.

Man kann Grammatiken auch grafisch durch Syntaxdiagramme darstellen
(Abb. 1.9), die die Symbole der Grammatik durch Linien verbinden, denen man
folgen kann, um die aus einem Nonterminalsymbol ableitbaren Symbole zu ermit-
teln. Solche Diagramme sind zwar einfach zu lesen, nehmen aber viel Platz ein und
sind auflerdem schwer maschinell zu verarbeiten. Daher bleiben wir in diesem
Buch bei der textuellen Grammatiknotation.

Expr (+} T

{+} erm
L) 28
Term Factor Factor ident

Abb. 1.9 Grammatik als Syntaxdiagramme
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Die Nonterminalsymbole der obigen Grammatik sind Expr, Term und Factor. Bei den
Terminalsymbolen unterscheiden wir zwischen einfachen Terminalsymbolen
(ngry mng e mp e yon denen es nur eine einzige Auspragung gibt, und Termi-
nalklassen (ident, number), von denen es mehrere Auspragungen gibt (Namen kon-
nen zum Beispiel x, y oder sum sein; Zahlen konnen zum Beispiel 1, 10 oder 355
sein). Das Startsymbol dieser Grammatik ist Expr.

Mit Grammatiken lassen sich auch Vorrangregeln von Operatoren aus-
driicken. Wenn man zum Beispiel den Ausdruck

-a*3+b/4-c

nach obiger Grammatik analysiert, wird der Zeichenstrom zuerst in Terminalsym-
bole umgewandelt, die dann schrittweise zu Nonterminalsymbolen zusammenge-
fasst werden (Abb. 1.10).

- ident * number + ident / number - ident

= - Factor * Factor + Factor/ Factor - Factor

= - Term + Term - Term
= Expr
Abb. 1.10 Analyse des Ausdrucks-a*3+b/4-c

Wie man sieht, bezieht sich das Vorzeichen hier auf den gesamten Term (a * 3) und
nicht nur auf die Variable a. Mochte man das dndern, muss das optionale Vorzei-
chen in die Produktion von Factor verschoben werden, sodass - ident zu einem Faktor
zusammengefasst wird, bevor Faktor * Faktor als Term erkannt wird:

Expr Term {("+" | "-") Term}.
Term Factor {("*" | "/") Factor}.
Factor = ["+"1"-"] (ident | number | "(" Expr")").

Durch Andern der Grammatik kann man also die Vorrangregeln beeinflussen. All-
gemein gilt, dass Operatoren auf niedrigeren Grammatikebenen Vorrang vor Ope-
ratoren auf hoheren Grammatikebenen haben. In der zuletzt angegebenen Gram-
matik hat also das unire Vorzeichen in der Produktion von Factor Vorrang vor den
binaren Operatoren " und " in der Produktion von Term und diese wiederum ha-
ben Vorrang vor den bindren Operatoren "+ und "-" in der Produktion von Expr.

Terminale Anféange von Nonterminalsymbolen

Fur die Syntaxanalyse ist es wichtig, die terminalen Anfinge von Nonterminal-
symbolen zu kennen, also die Terminalsymbole, mit denen ein Nonterminalsym-
bol beginnen kann. Fur unsere urspriingliche Grammatik



| 14 1 Uberblick

Expr = ["+"1""] Term {("+"|"-") Term}.
Term = Factor {("*" | /") Factor}.
Factor = ident | number | "(" Expr")".

stellen wir fest, dass die Produktion von Factor drei Alternativen hat. Die erste be-
ginnt mit ident, die zweite mit number und die dritte mit "(". Die terminalen Anfinge
von Factor sind also:

First(Factor) = ident, number, "("

Die Produktion von Term beginnt mit Factor, dessen terminale Anfinge wir bereits
kennen. Es gilt also:

First(Term) = First(Factor) = ident, number, "("

Die Produktion von Expr kann schliefslich mit einem Vorzeichen ("+" oder "-") begin-
nen. Weil das Vorzeichen aber optional ist, kann sie auch mit Term beginnen, des-
sen terminale Anfinge bereits bekannt sind:

First(Expr) = "+", "-*, First(Term) = "+", "-"_ ident, number, "("

Terminale Nachfolger von Nonterminalsymbolen

Ahnlich wie die terminalen Anfinge muss der Syntaxanalysator auch die termina-
len Nachfolger von Nonterminalsymbolen kennen, also die Terminalsymbole, die
auf ein Nonterminalsymbol in beliebigem Kontext folgen kénnen. Um die termi-
nalen Nachfolger von Expr zu ermitteln, miissen wir uns ansehen, wo Expr auf der
rechten Seite einer Produktion vorkommt und welche Terminalsymbole dort fol-
gen konnen. Expr kommt in der Produktion von Factor vor und wird dort von )" ge-
folgt. Da Expr aber das Startsymbol unserer Grammatik ist, wird es auch von ei-
nem speziellen Symbol eof (end of file) gefolgt, das das Ende des Eingabestroms
(d.h. des Ausdrucks) kennzeichnet. Die terminalen Nachfolger von Expr sind also:

Follow(Expr) = ")", eof

Das Nonterminalsymbol Term kommt an zwei Stellen in der Produktion von Expr
vor. Beim ersten Vorkommen folgt eine Iteration ({...}). Wenn diese betreten wird,
folgt "+ oder "-. Iterationen konnen aber auch nullmal ausgefiihrt werden; in die-
sem Fall folgen die Nachfolger der Iteration, hier also die terminalen Nachfolger
von Expr, die wir bereits kennen:

FOIIow(Term) =" "’ "."‘ FO”OW(EXpI’) - ll+u, u_n, ||)||, eof

Ahnlich ist es beim Nonterminalsymbol Factor, das an zwei Stellen in der Produk-
tion von Term vorkommt. Beim ersten Vorkommen folgt wieder eine Iteration, die
mit " oder "/* beginnen kann. Wenn die Iteration tibersprungen wird, folgen die
terminalen Nachfolger von Term, die bereits bekannt sind:

FO“OW(FaCtOr) - ||*||’ ||/||’ FO”OW(Term) = ||*u, u/u, u+||, ||_n, ||)||’ eof
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Weitere Begriffe der formalen Sprachen

Programmiersprachen sind aus Sicht der Theorie formale Sprachen. Obwohl wir
in diesem Buch nur so viel Theorie verwenden, wie wir fiir den praktischen Com-
pilerbau brauchen, gibt es doch einige Begriffe, die man kennen sollte.

Wir haben bereits erwiahnt, dass die Menge der Terminal- und Nonterminal-
symbole einer Grammatik das Alphaber der Grammatik bildet.

Mit dem Begriff Kette bezeichnet man eine endliche Folge von Terminal- oder
Nonterminalsymbolen aus einem Alphabet. Ketten werden durch griechische
Buchstaben bezeichnet. Beispiele von Ketten aus dem Alphabet unserer Expr-Gram-
matik sind:

o = ident + number
B = - Term + Factor * number

Die leere Kette, die aus keinem Symbol besteht, bezeichnet man mit €.

Wenn man in einer Kette o ein Nonterminalsymbol durch die rechte Seite
seiner Produktion ersetzt, erhilt man eine neue Kette B. Man nennt das eine di-
rekte Ableitung und schreibt o = B. Im folgenden Beispiel wird Factor durch ident
ersetzt:

- Term + Factor * number = - Term + ident * number
Wenn die Ableitung iiber mehrere Zwischenstufen erfolgt,
DD 2>h=>B

nennt man das eine indirekte Ableitung und schreibt oo =" B. Wird in einer Ablei-
tung o = P das linkeste Nonterminalsymbol ersetzt, spricht man von einer links-
kanonischen Ableitung; wird das rechteste Nonterminalsymbol ersetzt, spricht
man von einer rechtskanonischen Ableitung.

Die Umkehrung einer Ableitung nennt man Reduktion. Findet man in einer
Kette B eine Symbolfolge, die der rechten Seite einer Produktion entspricht, und
ersetzt man diese Symbolfolge durch das entsprechende Nonterminalsymbol, so
hat man B zu einer Kette o reduziert.

Parser arbeiten entweder fop-down, indem sie aus dem Startsymbol einer
Grammatik einen Satz der Sprache ableiten (siehe Abschnitt 3.2), oder bottom-up,
indem sie einen Satz der Sprache zum Startsymbol reduzieren (siehe Abschnitt
8.1).

Eine aus einem Nonterminalsymbol direkt oder indirekt ableitbare Kette
nennt man eine Phrase dieses Nonterminalsymbols. Aus Term lassen sich zum
Beispiel folgende Ketten ableiten, die somit Term-Phrasen sind:

Factor
Factor * Factor
ident * Factor
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Eine aus dem Startsymbol abgeleitete Phrase nennt man eine Satzform. Aus Expr
lassen sich zum Beispiel folgende Satzformen ableiten:

Term + Term - Term
Term + Factor * ident - Term

Besteht eine Satzform nur aus Terminalsymbolen, so spricht man von einem Sa#z
der Grammatik. Sdtze unserer Expr-Grammatik sind zum Beispiel:

ident * number + ident
number * ( ident + ident )

Alle aus dem Startsymbol einer Grammatik ableitbaren Sitze bilden die (formale)
Sprache dieser Grammatik. Die Sprache MicroJava ist also die Menge aller giilti-
gen MicroJava-Programme. Meist gibt es unendlich viele solcher Sitze (also
unendlich viele MicroJava-Programme).

Ein weiterer Begriff der formalen Sprachen ist die Loschbarkeit. Eine Kette o
heiflt I6schbar, wenn sie in die leere Kette abgeleitet werden kann (o0 =" €). In fol-
gender Grammatik

X=YZ
Y = [b].
Z=cldl.

ist zum Beispiel Y I6schbar, weil b optional ist und Y somit in die leere Kette abge-
leitet werden kann. Die Produktion von Z besteht aus drei Alternativen, von denen
die letzte leer ist; Z kann also ebenfalls in die leere Kette abgeleitet werden und ist
daher 16schbar. Da Y und z 16schbar sind, kann auch X in die leere Kette abgeleitet
werden und ist ebenfalls 16schbar.

Rekursion

Der Begriff der Rekursion (Selbstbeziiglichkeit) ist aus der Mathematik bekannt
und hat auch bei Grammatiken eine wichtige Bedeutung. Eine Produktion eines
Nonterminalsymbols X nennt man rekursiv, wenn X in eine Kette abgeleitet werden
kann, die wiederum X enthilt (X =" oy X ,). Die Ketten ®; und ®, kénnen leer
sein, womit sich drei Formen der Rekursion ergeben:

Linksrekursion X=blXa. X = Xa = Xaa = Xaaa = ... = baaaaa
Rechtsrekursion X=blaX. X = aX = aaX = aaaX = ... = aaaaab
Zentralrekursion ~ X=b|"("X")". X = (X) = (X)) = (X)) = ... = (L))

Bei Linksrekursion kann ein Nonterminalsymbol in eine Kette abgeleitet werden,
die wieder mit diesem Nonterminalsymbol beginnt (®; ist leer), bei Rechtsrekur-
sion kann es in eine Kette abgeleitet werden, die mit diesem Nonterminalsymbol
endet (m, ist leer). Wie aus dem obigen Beispiel ersichtlich ist, kann man damit
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Wiederholungen ausdriicken. Zentralrekursion wird hingegen verwendet, um
Klammerstrukturen auszudriicken (@ und ®, sind nicht leer), wobei es genau so
viele Vorkommen von ®; gibt wie von ,.

Neben der direkten Rekursion, die im obigen Beispiel gezeigt wurde, gibt es
auch die indirekte Rekursion. Die folgende vereinfachte Expr-Grammatik

Expr = Term {"+" Term}.
Term = Factor {"*" Factor}.
Factor = ident!"(" Expr")".

ist indirekt zentralrekursiv (Expr =™ my Expr wy), weil Expr iiber mehrere Stufen in
eine Kette abgeleitet werden kann, die wieder Expr enthalt:

Expr = Term = Factor = ( Expr)

Beseitigung von Linksrekursion

Bei der Top-down-Syntaxanalyse, die wir uns in Kapitel 3 ansehen, ist Linksrekur-
sion storend und muss daher beseitigt werden. Die linksrekursive Produktion

X=blXa.

besteht aus zwei Alternativen. Die erste beginnt mit b und die zweite mit X, aber
die terminalen Anfiange von X sind ebenfalls b. Wenn der Parser ein X erkennen
mochte und in der Eingabe ein b findet, kann er sich daher nicht zwischen den
beiden Alternativen entscheiden, weil beide mit b beginnen.

Glicklicherweise kann man Linksrekursion immer in eine Iteration umwan-
deln. Das Nonterminalsymbol X kann wie folgt in einen Satz abgeleitet werden:

X = Xa= Xaa= .. = baaa...a

Es ist leicht zu sehen, dass man die linksrekursive Produktion von X in eine itera-
tive EBNF-Produktion umformen kann, die nicht mehr rekursiv ist:

X =b {a}.

Hier ist ein weiteres Beispiel. Die folgende linksrekursive Produktion
Expr = Term | Expr "+" Term.

fithrt zu den Ableitungen
Expr = Expr + Term = Expr + Term + Term = ... = Term + Term + ... + Term

woraus sich folgende iterative EBNF-Produktion ergibt:

Expr = Term {"+" Term}.
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Grammatikklassen nach Chomsky

Der amerikanische Linguist Noam Chomsky forschte in den 1950er-Jahren an
Grammatiken als Ersetzungssysteme, bestehend aus Regeln o = B, durch die eine
Kette o in eine Kette B abgeleitet werden kann. Je nach Form von o und B unter-
scheidet er vier Klassen von Grammatiken:

Klasse 0: Unbeschrankte Grammatiken. Hier konnen o und B beliebige Ketten
von Terminal- und Nonterminalsymbolen sein, zum Beispiel:

X = aXblYcY.
aYc = d.
dY = bb.

Damit kann man zum Beispiel X wie folgt in einen Satz ableiten:
X = aXb = aYcYb = dYb = bbb

Unbeschrankte Grammatiken sind zwar die michtigste Klasse, weil sie Sprachen
nach komplexen Regeln erzeugen konnen. Allerdings gibt es keinen generellen
Algorithmus, um solche Sprachen zu analysieren. Man sagt, dass solche Sprachen
durch Turingmaschinen erkennbar sind.

Klasse 1: Kontextsensitive Grammatiken. Hier gilt, dass lal < IBl sein muss. Die
linke Seite kann eine beliebig lange Kette sein, zum Beispiel:

aX=abec.

aber sie darf nicht mehr Symbole enthalten als die rechte Seite. Wie man sieht,
wird hier der Kontext eines Nonterminalsymbols berticksichtigt: X kann nur dann
in b ¢ abgeleitet werden, wenn davor ein a steht. Mit kontextsensitiven Gramma-
tiken konnen Sprachen erzeugt werden, die durch linear beschrinkte Automaten
(eine Variante von Turingmaschinen) erkennbar sind.

Klasse 2: Kontextfreie Grammatiken. Bei diesen Grammatiken besteht o aus ei-
nem einzigen Nonterminalsymbol, wihrend B eine beliebige Kette sein darf, zum
Beispiel:

X=abec.

Im Prinzip wird auch gefordert, dass B nicht leer sein darf, aber Grammatiken mit
Regeln, bei denen B leer ist, konnen leicht in solche umgeformt werden, bei denen
B nicht leer ist. Kontextfreie Grammatiken erzeugen Sprachen, die mit Kellerauto-
maten erkannt werden konnen (siehe die Kapitel 3 und 8).

Klasse 3: Reguldre Grammatiken. Auch hier besteht o nur aus einem einzigen
Nonterminalsymbol, aber B darf nur ein Terminalsymbol sein oder ein Terminal-
symbol gefolgt von einem Nonterminalsymbol, zum Beispiel:

X=b.
X=bY.
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Regulire Grammatiken erzeugen Sprachen, die durch endliche Automaten er-
kannt werden konnen (siehe Kapitel 2).

Fir den Compilerbau sind lediglich kontextfreie und regulare Grammatiken rele-
vant. Firr sie gibt es effiziente Erkennungsalgorithmen. Kontextfreie Grammatiken
werden in der Syntaxanalyse verwendet, regulire Grammatiken in der lexikali-
schen Analyse.

1.5 Syntaxbdume

Der Syntaxanalysator hat die Aufgabe, einen Satz einer Sprache gemaf$ einer
Grammatik zu analysieren und seine syntaktische Korrektheit zu uberpriifen.
Dabei wird ein Syntaxbaum aufgebaut, der die Zerlegung des Satzes in einzelne
Satzteile beschreibt.

Fiir den Aufbau eines Syntaxbaums ist es einfacher, mit reiner BNF (Backus-
Naur-Form) zu arbeiten, die im Gegensatz zur EBNF keine Klammern zur Grup-
pierung von Alternativen ((..)), zur Darstellung von Optionalitat ([...]) und zur
Darstellung von Iterationen ({..}) enthilt. Optionalitat muss durch mehrere Alter-
nativen ausgedriickt werden und Iteration durch Linksrekursion. Unsere Expr-
Grammatik sieht in reiner BNF wie folgt aus:

Expr = Sign Term | Expr AddOp Term.
Term = Factor | Term MulOp Factor.
Factor = ident | number | “(" Expr ")".

S|gn U
AddOp —_—— | un
MUIOp — | ||/u.

Fur den Eingabesatz 10 + 3 * x wird zum Beispiel der in Abb. 1.11 dargestellte Syn-
taxbaum aufgebaut:

Expr
[ { |
Expr AddOp Term
Sign Term Term MulOp Factor
Factor Factor
€ number + number * ident

Abb. 1.11 Konkreter Syntaxbaum fiir den Satz 10 + 3 * x

Man sieht, dass sich darin alle Ableitungen vom Startsymbol bis zum Satz wider-
spiegeln (Expr = Expr AddOp Term, Term => Term MulOp Factor usw.). Man nennt diesen
Syntaxbaum daher den konkreten Syntaxbaum (parse tree).
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Neben dem konkreten Syntaxbaum gibt es auch den abstrakten Syntaxbaum,
der die logische Struktur eines Satzes widerspiegelt und wesentlich kompakter ist
als der konkrete Syntaxbaum. Seine Blatter stellen die Operanden dar und seine
inneren Knoten die Operatoren (Abb. 1.12).

+

number *

number ident

Abb. 1.12 Abstrakter Syntaxbaum fiir den Satz 10 + 3 * x

Der abstrakte Syntaxbaum wird in optimierenden Compilern oft fir die interne

Darstellung eines Programms verwendet, auf der Optimierungen durchgefiihrt
werden.

Mehrdeutigkeit

Eine Grammatik ist mehrdeutig, wenn man fiir einen Satz mehrere Syntaxbidume
angeben kann. Aus folgender Grammatik (T steht fiir Term und F fiir Factor)

T=FIT""T.
F=id.

kann zum Beispiel der Satz id/id/id abgeleitet werden:
T=>T/T=>T/T/T=F/F/F=id/id/id

Wie aus Abb. 1.13 ersichtlich, konnen tiber diesem Satz zwei unterschiedliche Syn-
taxbaume aufgebaut werden.

T T
T T
T T T T T T
| | | |
i F F F F F
| | | |
id / id / id id / id / id

Abb. 1.13 Unterschiedliche Syntaxbédume iiber dem Satzid /id / id

Mehrdeutige Grammatiken sind fir die Syntaxanalyse ungeeignet, weil sie unter-
schiedliche Interpretationen des Satzes zulassen. Der linke Syntaxbaum in Abb.
1.13 besagt zum Beispiel, dass zuerst die ersten beiden Vorkommen von id dividiert
werden, wahrend der zweite Syntaxbaum ausdriickt, dass zuerst die letzten beiden
Vorkommen von id dividiert werden.
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Glucklicherweise ist in diesem Beispiel aber nicht die Sprache mehrdeutig,
sondern nur die Grammatik. Wenn man die Grammatik umformt zu

T=FIT""F.
F=id.

konnen die gleichen Sitze erzeugt werden, aber die Divisionen werden immer von
links nach rechts durchgefiihrt. Die Mehrdeutigkeit wurde also beseitigt.

Es gibt allerdings Sprachen, die inharent mehrdeutig sind, und man muss nicht
lange suchen, um sie zu finden. Die meisten Sprachen der C-Familie (C, C++, C#
und Java) enthalten eine inhirente Mehrdeutigkeit, die » Dangling Else« genannt
wird. Die if-Anweisung kann in diesen Sprachen zwei Formen annehmen:

Statement = "if* Condition Statement
| "if* Condition Statement "else" Statement
|

Wenn man folgende geschachtelte if-Anweisung betrachtet
if @<b)if(b<c)x=c;elsex=b;

so kann das Schliisselwort else entweder zum ersten if gehoren oder zum zweiten.
Es lassen sich also zwei unterschiedliche Syntaxbaume aufbauen (siehe Abb. 1.14),
was eine Mehrdeutigkeit darstellt. In diesem Fall ist die Sprache selbst mehrdeutig
und nicht nur die Grammatik. Man kann die Grammatik nicht so umformen, dass
die Mehrdeutigkeit verschwindet.

Statement

l I 1
Condition Statement Statement

—t—

Condition  Statement

I |
if (a<b) if (b<c) X = C; else x=b;

| | |
Condition  Statement Statement
| | J
Condition Statement
: I
Statement

Abb. 1.14 Mehrdeutigkeit beim »Dangling Else«

Man l6st diese Mehrdeutigkeit so, dass das else dem unmittelbar vorausgehenden if
zugeordnet wird. Wenn der Parser die beiden Alternativen der if-Anweisung ver-
folgt und ein else findet, wird mit der zweiten Alternative fortgefahren, anstatt die
erste Alternative zu beenden. Es gilt also der untere Syntaxbaum aus Abb. 1.14.
Das ist aber eine reine Konvention, die die Mehrdeutigkeit im Grunde nicht besei-
tigt.
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1.6 MicroJava

Das vorliegende Buch zeigt die Prinzipien des Compilerbaus anhand der Program-
miersprache MicroJava. Der folgende Abschnitt gibt einen kurzen Uberblick iiber
diese Sprache. Eine detailliertere Beschreibung ihrer Syntax und Semantik ist in
Anhang A zu finden.

MicroJava ist eine Teilmenge von Java und ist einfach genug, um dafir in
einer Lehrveranstaltung einen vollstindigen Compiler zu entwickeln, aber auch
realistisch genug, um daran die wichtigsten Prinzipien des Compilerbaus zu stu-
dieren.

Ein MicroJava-Programm besteht aus einer einzigen Datei, die mit dem
Schliisselwort program beginnt und globale Daten und Methoden enthalten kann.
Die Hauptmethode, bei der die Programmausfithrung beginnt, heifSt main(). Es gibt
in MicroJava folgende Elemente:

Q Weritypen: int und char, wobei Zeichen in einem einzigen (ASCII-) Byte ges-
peichert werden.

Q Referenztypen: Das sind eindimensionale Arrays wie in Java sowie Klassen
mit Feldern, aber ohne Methoden und ohne Vererbung. Variablen dieser
Typen enthalten Referenzen.

Q Konstanten: int-Konstanten (z.B. 3) und char-Konstanten (z.B. 'x’), aber keine
String-Konstanten.

Q Variablen: Diese konnen lokal zu einer Methode oder global zum gesamten
Programm sein.

Q Methoden: Diese sind global zum Programm; es gibt keine klassenlokalen
Methoden.

Q Kommentare: Zeilenendekommentare, die von "/ bis zum Ende der Zeile
gehen.

Das folgende Beispiel zeigt ein MicroJava-Programm mit allen wesentlichen Ele-
menten:

program P
final int size = 10; /I constant declaration
class Table { /I class declaration (without methods)
int[] pos; /I array declaration (one-dimensional)
int[] neg;
1
Table val; /I declaration of a global variable
{
void main()

int x, i; /I declaration of local variables

{
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J/EEE initialize val ------------
val = new Table;
val.pos = new int[size];
val.neg = new int[size];
i=0;
while (i < size) {
val.posli] = 0; val.neg[i] = 0;
i++;

read(x);
while (x !=0) {
if (0 <= x && x < size) {
val.pos[x]++;
}else if (-size < x && x < 0) {
val.neg[-X]++;
}

read(x);

}

MicroJava-Programme werden in MicroJava-Bytecode iibersetzt, der von der
MicroJava-VM (siehe Kapitel 6) ausgefithrt werden kann.

1.7 Ubungsaufgaben

Zu allen Ubungsaufgaben in diesem Buch gibt es Musterlésungen, die von [Down-
load] heruntergeladen werden konnen.

1.

Grammatik von E-Mail-Adressen. Erstellen Sie eine Grammatik fiir E-Mail-
Adressen. Diese bestehen aus einem Adressteil und einem Domainenteil, die
durch "@" getrennt sind. Sowohl der Adressteil als auch der Doménenteil sol-
len in dieser Grammatik aus einer Liste von Namen (ident) bestehen, die durch
Punkte getrennt sind. Wahrend der Adressteil aus nur einem einzigen Namen
bestehen darf, muss der Domanenteil zumindest zwei Namen aufweisen, zum
Beispiel:
max.mustermann @ some.company.com

Grammatik vereinfachter boolescher Ausdriicke. Erstellen Sie eine Gramma-
tik boolescher Ausdriicke, die als Operanden Namen (ident) sowie die Kon-
stanten true und false haben und als Operatoren &&, Il und ! (wobei ! Vorrang
vor && und && Vorrang vor Il haben soll). Teilausdriicke sollen auch geklam-
mert werden konnen. Orientieren Sie sich dabei an der Grammatik arithmeti-
scher Ausdriicke aus Abschnitt 1.4. Beispiel:

(big Il small) && ready |l big && ! ready
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3. Grammatik rémischer Zahlen. Erstellen Sie eine Grammatik der romischen
Zahlen von 1 bis 20 (also 1AL L IV, V, VI VI VI I, X, X X, X, XV, XV, XV XVI
XVIII, XIX, XX). Terminalsymbole sind I, V und X.

4. Terminale Anfange und Nachfolger (1). Geben Sie die terminalen Anfinge und
Nachfolger aller Nonterminalsymbole in folgender Grammatik an (Namen,
die mit Kleinbuchstaben beginnen, sind Terminalsymbole):

Course = Intro Section {Section} Final.

Intro = lecture [questions].
Section = {lecture | questions} (project | test).
Final = [panic] test.

5. Terminale Anfdnge und Nachfolger (2). Geben Sie die terminalen Anfinge und
Nachfolger aller Nonterminalsymbole in folgender Grammatik an:

Message = Header [Data] Status.
Header ="get" | "put" [number | "final"].
Data = number {number}.

Status  ="ok" | number.

6. Beseitigung von Linksrekursion (1). Formen Sie folgende linksrekursive
Grammatik mittels EBNF-Iteration in eine dquivalente nichtrekursive Gram-
matik um:

A=ABlab.
B=Bdlc.

7. Beseitigung von Linksrekursion (2). Formen Sie folgende linksrekursive
Grammatik mittels EBNF-Iteration in eine &4quivalente nichtrekursive
Grammatik um:

List = List number | .

8. Synmtaxbdume (1). Gegeben sei folgende BNF-Grammatik fir vereinfachte
arithmetische Ausdriicke:

Expr =Term | Expr AddOp Term.
Term = Factor | Term MulOp Factor.
Factor =number | "-" Factor | "(" Expr ")".
AddOp ="+"|"-".

MulOp ="*"1"/".

a) Zeichnen Sie den konkreten und den abstrakten Syntaxbaum fir den
Ausdruck 3 +5.

b) Zeichnen Sie den konkreten und den abstrakten Syntaxbaum fur den
Ausdruck (7-2)*5+1.
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10.

Syntaxbdume (2). Gegeben sei folgende stark vereinfachte Grammatik von
Anweisungen:

Statement =
ident "=" ident "-" ident
| "{" Statement {";" Statement} "}"
| "if" "(" ident ">" ident ")" Statement
| "while" "(" ident ">" ident ")" Statement.

Zeichnen Sie den abstrakten Syntaxbaum des Programms

if (@ > b) {
while (a>b)a=a-b;
b=b-a

}

wobei "if', "while", "=", ">", "* und *;* als Operatoren aufgefasst werden und ident
als Operand. Der Operator *;* verkettet zwei Anweisungen.

Mebrdeutigkeit. Die Grammatik
List = ident | List "," List.

ist mehrdeutig, weil man uber gewisse Sitze unterschiedliche Syntaxbiume
aufbauen kann.

a) Zeichnen Sie alle moglichen Syntaxbaume fiir den Satz ident , ident, ident.

b) Transformieren Sie die Grammatik so, dass sie die gleiche Sprache erzeugt,
aber eindeutig ist.
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Nach der lexikalischen Analyse liegt das Quellprogramm als Tokenstrom vor, der
nur noch die bedeutungstragenden Symbole enthilt; alle Leerzeichen, Tabula-
toren, Zeilenenden und Kommentare wurden entfernt.

Die Aufgabe des Syntaxanalysators (des Parsers) ist es nun, den Tokenstrom
nach der gegebenen Grammatik zu analysieren und (zumindest virtuell) einen
Syntaxbaum aufzubauen. Gelingt das, ist das Programm syntaktisch korrekt und
kann weiterverarbeitet werden. Gelingt es nicht, liegt ein Syntaxfehler vor, der
gemeldet werden muss; anschliefSend soll die Syntaxanalyse fortgesetzt werden,
sodass eventuelle weitere Fehler erkannt werden konnen.

Wie bei der lexikalischen Analyse beginnen wir mit einem kurzen Theorieteil,
in dem wir uns kontextfreie Grammatiken und ihren Erkennungsmechanismus,
namlich Kellerautomaten, ansehen.

3.1 Kontextfreie Grammatiken und Kellerautomaten

In Kapitel 2 haben wir gesehen, dass reguldre Grammatiken keine Zentralrekur-
sion ausdriicken konnen. Da aber Zentralrekursion in Programmiersprachen hiu-
fig vorkommt, brauchen wir zur Beschreibung solcher Sprachen die nachsthohere
Grammatikklasse, namlich kontextfreie Grammatiken (KFG). Eine Grammatik
heifSt kontextfrei, wenn alle Produktionen folgende Form haben:

X =0

Auf der linken Seite steht ein einzelnes Nonterminalsymbol, die rechte Seite o
besteht aus einer Folge von Terminal- und Nonterminalsymbolen; in EBNF kon-
nen auch Metasymbole wie |, (..), [..] und {...} vorkommen. Ein einfaches Beispiel
einer kontextfreien Grammatik ist folgende indirekt zentralrekursive EBNF-
Grammatik der arithmetischen Ausdriicke:

Expr = Term {("+" | "-") Term.
Term = Factor {("*" | "/") Factor}.
Factor = ident | number | "(" Expr ")".

Kontextfreie Sprachen werden durch Kellerautomaten erkannt, die wir uns nun
ndher ansehen.



| 42 3 Syntaxanalyse

Kellerautomaten

Ein Kellerautomat (engl. Push Down Automaton, kurz PDA) besteht wie ein end-
licher Automat (DFA) aus Zustidnden und Zustandsiibergidngen. Im Gegensatz zu
einem endlichen Automaten

Q erlaubt er allerdings Zustandsiiberginge nicht nur mit Terminalsymbolen,
sondern auch mit Nonterminalsymbolen;

Q merkt er sich die Zustandsiiberginge in einem Keller und kann somit nach
der Erkennung eines Nonterminalsymbols ein Stiick des Wegs zuriickgehen
und mit dem erkannten Nonterminalsymbol weiterfahren.

Nehmen wir als Beispiel eine sehr einfache zentralrekursive Grammatik:

E=xI"("E")"

Der Kellerautomat zur Erkennung der Sprache dieser Grammatik sieht in einer
ersten Version wie folgt aus (Abb. 3.1):

O Lesezustand

4| B3 I:' Reduzierzustand

Abb. 3.1 Vorliufiger Kellerautomat fiir E=x | "("E")".

Es fillt sofort auf, dass es zwei Arten von Zustinden gibt. In Lesezustinden
(durch Kreise dargestellt) wird wie beim endlichen Automaten das nachste Ein-
gabesymbol gelesen, und es wird damit in einen Folgezustand iibergegangen (z.B.
von 0 mit x nach 1). In Reduzierzustinden (durch Quadrate dargestellt) wird ein
Nonterminalsymbol erkannt. Daher werden dort die zuletzt erkannten Symbole
zu diesem Nonterminalsymbol reduziert, wobei der Automat ein Stiick seines
Wegs zuriickgeht und anschliefend mit dem erkannten Nonterminalsymbol fort-
setzt. Die Reduzierzustinde sind mit einer Reduzieraktion beschriftet. In Zustand
4 lautet diese Beschriftung »E/3«, was bedeutet, dass der Automat im Zustand 4
das Nonterminalsymbol E erkannt hat und 3 Kanten zuriickgeht (bis in den Zu-
stand 0). Von dort setzt er mit E fort und gelangt in den Stoppzustand. Dies erklart
auch die Bedeutung von Zustandsiibergidngen mit Nonterminalsymbolen.

Auch im Zustand 2 gibt es einen Ubergang mit E, und zwar in den Zustand 3.
Bevor dieser Ubergang aber stattfinden kann, muss zuerst das Nonterminalsymbol
E erkannt werden. Man kann sich das so vorstellen, wie wenn der E-Automat im
Zustand 2 rekursiv aufgerufen wird. Nach der Erkennung von E kehrt der rekursiv
aufgerufene Automat in den Zustand 2 zuriick, und es erfolgt der Ubergang mit E
(Abb. 3.2).
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]

rekursiver Aufruf
des E-Automaten

X

EN

Abb. 3.2 Rekursiver Aufruf des E-Automaten im Zustand 2

Das Problem bleibt aber bestehen: Im Zustand 6 findet wieder ein Ubergang mit E
statt, sodass vorher wieder der E-Automat aufgerufen werden muss, usw. Dies
wiirde zu endloser Rekursion fihren.

Wenn wir aber genau hinsehen, stellen wir fest, dass die Zustinde 1 und §
identisch sind und ebenso die Zustinde 2 und 6. Wir kénnen also von 2 mit x nach
1 gehen und von 2 mit einer 6ffnenden Klammer wieder nach 2. Somit ergibt sich
folgender endgiiltige Kellerautomat (Abb. 3.3):

X EM
E x
OO Ok
<

Abb. 3.3 Kellerautomat fiir E=x | "("E")".

Bei der Erkennung des Satzes ((x)) durchlauft der Automat folgende Zustinde:

Keller
0

02
022
0221
022
0223
02234
02
023
0234
0

0 stop

Aktion

gehe mit (in den Zustand 2

gehe mit (in den Zustand 2

gehe mit x in den Zustand 1

reduziere x zu E und gehe eine Kante zuriick
gehe mit E in den Zustand 3

gehe mit ) in den Zustand 4

reduziere (E) zu E und gehe 3 Kanten zurtick
gehe mit E in den Zustand 3

gehe mit ) in den Zustand 4

reduziere (E) zu E und gehe 3 Kanten zuriick
gehe mit E in den Stoppzustand

Satz erkannt



| 44 3 Syntaxanalyse

Wie man sieht, merkt sich der Kellerautomat also den Weg, den er gegangen ist, in
Form der durchlaufenen Zustinde in einem »Keller« und kann daher nach einer
Reduktion diesen Weg zuriickgehen und mit dem erkannten Nonterminalsymbol
fortsetzen. Der Kellerautomat ist also machtiger als der endliche Automat, weil er
seine »Geschichte« kennt und nach einer Reduktion zuriickgehen kann. Daher
kann er auch im Gegensatz zu einem endlichen Automaten mit Zentralrekursion
umgehen.

Einschrankungen kontextfreier Grammatiken

Wie wir gesehen haben, konnen regulare Grammatiken nicht mit Zentralrekursion
umgehen. Gibt es auch bei kontextfreien Grammatiken dhnliche Einschrankun-
gen? Ja, die gibt es: Kontextfreie Grammatiken konnen keine Kontextbedingun-
gen ausdriicken.

Eine kontextfreie Grammatik beschreibt lediglich die Synzax einer Sprache,
aber nicht ihre (statische) Semantik. Diese wird durch Kontextbedingungen
ausgedruckt, die vom Compiler ebenfalls gepriift werden mussen. Beispiele fiir sol-
che Kontextbedingungen sind:

Q Jeder Name muss vor seiner Verwendung deklariert worden sein.
Die Deklaration eines Namens steht meist viele Zeilen vor seiner Verwen-
dung und gehort somit zu ihrem Kontext. Daher kann die Anweisung

x=3;

richtig oder falsch sein, je nachdem, ob x deklariert wurde oder nicht. Mit
kontextfreien Grammatiken kann man das nicht ausdriicken.

Q In Ausdriicken miissen die Typen der Operanden iibereinstimmen.
Die Typen der Operanden werden bei ihrer Deklaration festgelegt und ge-
horen somit zum Kontext des Ausdrucks.

Wie kann man dieses Problem losen? Eine Moglichkeit wire, auf die nachsthohere
Grammatikklasse umzusteigen, also auf kontextsensitive Grammatiken. Diese
sind aber fir den Compilerbau zu kompliziert und konnen nicht effizient analy-
siert werden.

Daher l6sen wir das Problem, indem wir die Priifung der Kontextbedingungen
auf die niachste Compilerphase (die semantische Analyse) verschieben. Das Pro-
gramm

char x;
x=3

wird also vom Parser als syntaktisch korrekt erkannt. Die Inkompatibilitit bei der
Zuweisung wird erst bei der semantischen Analyse entdeckt und gemeldet.
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Kontextbedingungen

Zur Beschreibung der Semantik von Programmiersprachen gibt es zwar formale
Notationen (z.B. [Schm86], [GTWW77]), die aber meist aufwendig zu erstellen
und schwer zu lesen sind. Wir verwenden daher eine halbformale Notation, bei
der fiir jede Produktion der Grammatik die zu prifenden Kontextbedingungen in
natiirlicher Sprache aufgelistet werden.

Hier sind einige Beispiele. Die vollstindige Liste der Kontextbedingungen fiir
MicroJava ist Anhang A zu entnehmen.

Statement = Designator "=" Expr ";".

® Designator muss eine Variable, ein Arrayelement oder ein Objektfeld bezeichnen.
¢ Der Typ von Expr muss mit dem Typ von Designator zuweisungskompatibel sein.

Factor = "new" ident "[" Expr "]".

® ident muss einen Typ bezeichnen.
e Der Typ von Expr muss int sein.

Designatory = Designator "[* Expr "]".
¢ Der Typ von Designator; muss ein Array sein.
e Der Typ von Expr muss int sein.

Wie man sieht, beziehen sich die Kontextbedingungen auf die Symbole in den Pro-
duktionen (z.B. ident, Expr oder Designator). Kommt ein Symbol mehrfach vor (wie in
der dritten Produktion), unterscheiden wir die Vorkommen durch Indizes (z.B.
Designatory).

Wir werden spiter sehen, dass die semantische Analyse keine separate Phase
des Compilers ist, sondern in den Parser integriert wird. Schritthaltend mit der
syntaktischen Analyse einer Produktion erfolgt auch ihre semantische Analyse.
Dabei werden die entsprechenden Kontextbedingungen gepriift und eventuelle
Fehler gemeldet.

Vergleich regulédrer und kontextfreier Grammatiken

Zusammenfassend wollen wir nochmals reguldre und kontextfreie Grammatiken
gegeniiberstellen und uns ihr Anwendungsgebiet, ihre Besonderheiten und ihre
Einschrankungen bewusst machen (Abb. 3.4).

Regulire Grammatiken werden bei der lexikalischen Analyse verwendet,
kontextfreie Grammatiken bei der Syntaxanalyse. Der Erkennungsmechanismus
reguldrer Sprachen ist der endliche Automat (DFA), der Erkennungsmechanismus
kontextfreier Sprachen ist der Kellerautomat (PDA), der michtiger ist als der end-
liche Automat, weil er sich die »Geschichte« der Analyse in einem Keller merkt
und somit auch Klammerkonstrukte (Zentralrekursion) verarbeiten kann.
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Reguldre Grammatiken Kontextfreie Grammatiken

Anwendung Lexikalische Analyse Syntaxanalyse
Erkennung durch DFA (kein Keller) PDA (Keller)
Eingabestrom Eingabestrom
CITTTITITTITITT1] CITTTTTTITTT]
DFA PDA
(Zustand) (Zustand)
CITTTTTTITTT]
Keller
Produktionen X=alby. X=oa.
Probleme Zentralrekursion Kontextbedingungen

(z.B. Typprufungen, ...)

Abb. 3.4 Reguldre versus kontextfreie Grammatiken

Die Produktionen regulirer Grammatiken diirfen auf der rechten Seite nur ein
Terminalsymbol oder ein Terminalsymbol gefolgt von einem Nonterminalsymbol
enthalten (nach einer anderen Definition diirfen sie nur aus einer einzigen nichtre-
kursiven EBNF-Regel bestehen), wihrend die Produktionen kontextfreier Gram-
matiken auf der rechten Seite beliebige EBNF-Konstrukte aufweisen konnen.

Regulire Grammatiken konnen keine Klammerstrukturen darstellen und so-
mit nicht mit Zentralrekursion umgehen. Bei kontextfreien Grammatiken ist Zen-
tralrekursion kein Problem; sie konnen aber keine Kontextbedingungen aus-
driicken und somit nicht die Anforderungen an die semantische Korrektheit eines
Programms beschreiben.

3.2 Rekursiver Abstieg

Wir kommen nun zur eigentlichen Syntaxanalyse, also zur Implementierung eines
Parsers fir eine gegebene Grammatik. Gleich vorweg sei gesagt, dass es mehrere
Syntaxanalyseverfahren gibt. Wir beschreiben hier das einfachste Verfahren, das
gleichzeitig das einzige ist, das man ohne Werkzeuge (d.h. ohne Parsergenera-
toren) per Hand implementieren kann. Ein alternatives Verfahren wird in Kapitel
8 beschrieben.

Man nennt das hier beschriebene Verfahren den rekursiven Abstieg (engl.
recursive descent). Es handelt sich um ein Top-down-Verfahren, bei dem der Syn-
taxbaum fiir einen gegebenen Eingabesatz von oben nach unten aufgebaut wird.
Nehmen wir als Beispiel die Grammatik

X=aXclbb.
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und den Eingabesatz abb c. Die Analyse beginnt mit dem Startsymbol der Gram-
matik (hier X) und dem Eingabesatz abbc. Dazwischen muss ein Syntaxbaum auf-
gebaut werden, der das Startsymbol auf den Eingabesatz abbildet (Abb. 3.5).

Startsymbol X )l( )l(
[ l ] [ )l( |
welche a X ¢ a c

? Alternative [Jj

" passt? ? b b

|
Eingabesatz  (a)b b c a(®b c abbec

Abb. 3.5 Arbeitsweise der Top-down-Syntaxanalyse

Das erste Eingabesymbol ist a. Welche der beiden Alternativen von X passt dazu?
Die erste Alternative ist a X ¢, die zweite bb. Es kann daher lediglich die erste Alter-
native passen, da nur sie mit einem a beginnt. Wir setzen sie also als niachste Ebene
unter dem Startsymbol X ein und kénnen das erste und letzte Symbol des Eingabe-
satzes mit a X ¢ zur Deckung bringen.

Es verbleiben somit im Syntaxbaum das Nonterminalsymbol X und der noch
unabgedeckte Rest des Eingabesatzes (b b). Das erste Symbol dieses Rests ist b, das
nur zur zweiten Alternative von X passt. Wir setzen also diese Alternative (b b) als
nédchste Ebene des Syntaxbaums ein und kénnen damit den Rest des Eingabesatzes
abdecken. Der Syntaxbaum ist somit vollstindig aufgebaut und der Eingabesatz
ist als syntaktisch korrekt erkannt.

Allgemein gilt: Der Parser wahlt die passende Alternative eines Nonterminal-
symbols immer aufgrund des nichsten Eingabesymbols (des Vorgriffssymbols)
und der terminalen Anfinge dieser Alternativen.

Der Parser als Klasse

Der Parser ist so wie der Scanner eine Klasse mit globalen Feldern und Methoden.
Zu jedem Zeitpunkt schaut er ein Token voraus und steuert damit die Analyse.
Man nennt dieses Token das Vorgriffssymbol (lookabead token). Sein Tokencode
wird in einem globalen Feld sym gespeichert:

private static int sym; /I token code of the lookahead token
Ferner merkt sich der Parser die beiden aktuellen Token t und la:

private static Token t; /I most recently recognized token
private static Token la;  // lookahead token (not yet recognized)

Token ist der Typ der Objekte, die vom Scanner fiir die einzelnen Terminalsymbole
geliefert werden (siehe Kapitel 2). Abb. 3.6 zeigt den Zusammenhang zwischen t, la
und sym.
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t la
Tokenstrom I ident ||assign|| ident | | plus | I ident |
bereits erkannt sym

Abb. 3.6 Aktuelle Token im Tokenstrom

Der senkrechte Strich deutet die aktuelle Parserposition an. t ist das zuletzt erkannte
Token, la ist das Vorgriffstoken, das noch nicht erkannt wurde und sym ist dessen
Tokencode. Jedes Mal, wenn ein Token vom Parser erkannt wurde, wird die aktu-
elle Parserposition durch die Hilfsmethode scan um ein Token weiterbewegt:

private static void scan() {
t=1la;
la = Scanner.next();
sym = la.kind;

}

Am Beginn der Syntaxanalyse wird scan aufgerufen, sodass das erste Token des
Eingabestroms in la steht und dessen Tokencode in sym; t ist noch undefiniert.

Wir werden uns nun ansehen, wie man ganz systematisch (fast mechanisch) aus
einer gegebenen EBNF-Grammatik einen Parser ableiten und implementieren
kann. Wir geben dazu fiir jedes Konstrukt der Grammatik (d.h. fiir Terminalsym-
bole, Nonterminalsymbole, Alternativen, Optionen und Iterationen) ein Muster
an, das zeigt, wie man dieses Konstrukt in ein Stiick Parsercode umsetzt.

Erkennung von Terminalsymbolen

Wenn auf der rechten Seite einer Produktion ein Terminalsymbol a vorkommt, so
lautet die entsprechende Parseraktion check(a).

check ist eine Hilfsmethode, die den Tokencode des zu erkennenden Tokens als
Parameter mitbekommt und pruft, ob dieses Token mit dem Vorgriffssymbol sym
Ubereinstimmt. Ist das der Fall, wird weitergelesen, ansonsten wird ein Fehler ge-
meldet.

private static void check (int expected) {
if (sym == expected) scan(); // token recognized => move ahead
else error(name[expected] + " expected");

}

Als Fehlermeldung wird einfach ausgegeben, welches Token erwartet, aber nicht
erkannt wurde. Dazu benutzen wir ein globales Array name, das mit den Namen
der einzelnen Token in der Reihenfolge ihrer Tokencodes initialisiert ist:

private static String[] name = {"?", "identifier", "number", ..., "+", "-", ...};



3.2 Rekursiver Abstieg 49|

Die Methode error gibt die Fehlermeldung zusammen mit der entsprechenden
Zeilen- und Spaltennummer aus, deren Werte dem Vorgriffstoken la entnommen
werden:

private static void error (String msg) {
System.out.printin("line " + la.line + ", col " + la.col + ": " + msg);
System.exit(1); // for a better solution see later

}

Nach der Ausgabe des Fehlers wird die Compilation hier mit System.exit(1) abgebro-
chen. Natiirlich ist das keine gute Losung, denn wir wollen ja in einem einzigen
Durchgang moglichst viele Fehler erkennen. Wie man das macht, sehen wir uns in
Abschnitt 3.4 an.

Die Tokencodes, die wir als Parameter von check verwenden, werden wie im
Scanner (Kapitel 2) als benannte Konstanten deklariert:

static final int none = 0, ident = 1, number =2, ...;

Erkennung von Nonterminalsymbolen

Wenn auf der rechten Seite einer Produktion ein Nonterminalsymbol X vorkommt,
so besteht die Parseraktion darin, eine gleichnamige Parsermethode aufzurufen:

private static void X() {
... actions to parse X ...

}

Fur jedes Nonterminalsymbol der Grammatik gibt es also eine gleichnamige
Parsermethode, die dieses Nonterminalsymbol erkennt.

Das Startsymbol der MicroJava-Grammatik heifSt MicroJava und hat ebenfalls
eine gleichnamige Parsermethode, die das gesamte MicroJava-Programm analy-
siert, indem sie weitere Parsermethoden aufruft und Terminalsymbole mit check
erkennt. Die Hauptmethode der Klasse Parser lautet daher:

public static void parse() {

scan(); /I fill la and sym
MicroJavay(); /I parse the whole MicroJava program
check(eof); /I make sure that there is nothing left after the program

Erkennung von Sequenzen

Wir konnen nun diese beiden Muster zusammensetzen und uns ansehen, wie
Sequenzen von Terminal- und Nonterminalsymbolen erkannt werden. Fiir die Pro-
duktion:

X=aYec.



| 50 3 Syntaxanalyse

werden Parsermethoden fiir X und Y geschrieben. Die Parsermethode fiir X sieht
wie folgt aus:

private static void X() {
/I sym holds the first token of X
check(a);
Y();
check(c);
/I sym holds the first token after X
}

Man sieht, dass die Muster zur Erkennung von Terminal- und Nonterminalsym-
bolen mechanisch eingesetzt werden konnen, um die Sequenz a Y ¢ zu erkennen.
Abb. 3.7 zeigt eine Simulation des Ablaufs der Parsermethoden fiir X und Y.

restliche Eingabe

Grammatik private static void X() {
X=aVYec. check(a)-; _______ abbe
Y=bb. vo; T T T T bbec
Eingabesatz check(c)_; _______ °
abbc )
private static void Y() {
check(b); ~ ~ bbe
check(b) ~ ~ ~ 7 be
y Tt TTTTo- c

Abb. 3.7 Simulation der Parsermethoden fiir X und Y

Jeder Aufruf von check konsumiert das nichste Token des Eingabestroms, bis
dieser leer ist.

Erkennung von Alternativen

Kommt auf der rechten Seite einer Produktion eine Alternativenkette o | B | y vor
(wobei o, B und v beliebige EBNF-Ausdriicke sein konnen), so wird ihre Erken-
nung im Parser wie folgt umgesetzt (Pseudocode):

if (sym e First(ar)) { ... parse « ... }

else if (sym e First(B)) { ... parse ... }

else if (sym e First(y)) { ... parse y... }
else error("..."); // find a meaningful error message

Es wird der Reihe nach gepriift, ob das Vorgriffssymbol sym zu einer der Alterna-
tiven passt (wobei z.B. First(o)) die terminalen Anfiange von o sind). Ist das der Fall,
wird die entsprechende Alternative analysiert. Wenn keine Alternative passt, wird
ein Fehler gemeldet, wobei es wichtig ist, hier eine aussagekriftige Fehlermeldung
zu finden. Sehen wir uns dazu ein Beispiel an.
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Fiir folgende Grammatik

X=aYlYb.
Y=cld.

bestimmen wir zunachst die terminalen Anfiange ihrer Alternativen:

) ={c}
) ={d}
ay) ={a}
Yb) = First(Y) = {c, d}

First(
First(
First(
First(

c
d

Wir konnen nun die Parsermethoden fiir X und Y wie folgt implementieren:

private static void X() {

if (sym == a) { /I if sym matches the first alternative
check(a);
Y0

}elseid (sym==cllsym==d){ // if sym matches the second alternative
Y0
check(b);

} else error("invalid start of X");

}

private static void Y() {

if (sym ==c) { /I if sym matches the first alternative
check(c);

}else if (sym ==d) { /I if sym matches the second alternative
check(d);

} else error(“invalid start of Y");

}

Als Fehlermeldungen geben wir hier aus, dass das Vorgriffssymbol kein giiltiger
Anfang von X oder VY ist.

Erkennung von EBNF-Optionen

Kommt auf der rechten Seite einer Produktion ein optionaler EBNF-Ausdruck [o]
vor, lautet die entsprechende Parseraktion:

if (sym e First(o) { ... parse « ... } // no error branch!
Fir die Produktion
X=[ab]c.
sieht die Parsermethode von X wie folgt aus:
private static void X() {
if (sym == a) { /I if sym matches start of option, i.e., a
check(a);

check(b);

}
check(c);
}



| 52 3 Syntaxanalyse

Lautet die Eingabe ab ¢, so wird die Option betreten, die a und b analysiert. An-
schlieffend wird ¢ erkannt. Ist die Eingabe hingegen nur ¢, wird die Option tber-
sprungen und es wird nur ¢ erkannt. Der optionale Teil [ab] darf also fehlen.

Erkennung von EBNF-Iterationen

Wenn auf der rechten Seite einer Produktion eine Iteration {o} vorkommt (wobei o
wieder ein beliebiger EBNF-Ausdruck sein kann), so wird das wie folgt in Parser-
code umgesetzt:

while (sym == First(a0)) { ... parse « ... }
Betrachten wir als Beispiel folgende Grammatik:

X=a{Yb}c.
Y=dle.

Die terminalen Anfinge des wiederholten Teils Y b sind die terminalen Anfinge
von Y, also d und e. Die Parsermethode von X lautet daher:

private static void X() {
check(a);
while (sym ==d Il sym ==¢e) { /I while sym matches First(Y b)
Y0);
check(b);
}
check(c);

}

Falls die terminalen Anfinge einer Iteration sehr zahlreich sind, kann es effizienter
sein, die Schleife so lange zu durchlaufen, bis ein terminaler Nachfolger der Itera-
tion auftritt, wobei die Schleife aber zur Sicherheit auch mit eof abgebrochen
werden sollte:

private static void X() {
check(a);
while (sym != ¢ && sym != eof) {
Y();
check(b);
}
check(c);
}

Wenn moglich, sollte aber die erste Form der Schleife verwendet werden, da die
Schleife sonst erst mit eof verlassen wird, falls der terminale Nachfolger (hier ¢) in
der Eingabe fehlt.
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Umgang mit groBen First-Mengen

Bei der Erkennung von Alternativen, Optionen und Iterationen muss das Vor-
griffssymbol sym mit den terminalen Anfingen dieser Konstrukte verglichen
werden. Die Menge dieser terminalen Anfinge kann sehr grofS sein.

Als Faustregel gilt: Falls die Menge der terminalen Anfinge mehr als vier Ele-
mente enthilt, sollte mit der Klasse BitSet gearbeitet werden. Wenn zum Beispiel
die terminalen Anfinge zweier Nonterminalsymbole X und Y wie folgt lauten:

First(X) = {a, b, c, d, €}
First(Y) = {f, g, h, i, j}

so kann man diese Mengen im Parser folgendermafSen deklarieren:

import java.util.BitSet;

private static BitSet firstX = new BitSet();
private static BitSet firstY = new BitSet();

und sie am Beginn des Parsers entsprechend initialisieren:

firstX.set(a); firstX.set(b); firstX.set(c); firstX.set(d); firstX.set(e);
firstY.set(f); firstY.set(q); firstY.set(h); firstY.set(i); firstY .set(j);

Die Analyse der Produktion
Z=X1Y.
kann dann auf folgende Weise umgesetzt werden:

private static void Z() {
if (firstX.get(sym)) X(); /I if sym e First(X)
else if (firstY.get(sym)) Y(); /I if sym e First(Y)
else error("invalid start of Z");

}

Enthilt eine Menge von terminalen Anfangen hingegen weniger als fiinf Elemente,
ist es effizienter, diese Elemente direkt abzufragen. Fur die Menge

First(X) = {a, b, ¢}
ist es besser, die Abfrage wie folgt zu schreiben:

if sym==allsym==bllsym==c) ...

Vermeiden von Mehrfachabfragen

Wir haben im bisherigen Teil dieses Kapitels Muster angegeben, nach denen man
eine EBNF-Grammatik systematisch in Parsercode umsetzen kann. Der entste-
hende Parser ist zwar korrekt, enthalt aber Ineffizienzen, weil manche Abfragen
mehrfach erfolgen. Das lasst sich optimieren. Fiir die Produktion
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X=alb.
wiirde die unoptimierte Parsermethode lauten:

private static void X() {
if (sym == a) check(a);
else if (sym == b) check(b);
else error("invalid start of X");

}

Der Aufruf von check(a) priift, ob sym==a ist und liest in diesem Fall mit scan weiter.
Dass sym ==a ist, wurde aber schon in der Methode X gepriift und ist daher redun-
dant. Allgemein kann man jedes check(x) durch ein scan ersetzen, wenn vorher tber-
pruft wurde, dass sym == x ist. Somit ergibt sich folgende optimierte Losung:

private static void X() {
if (sym == a) scan();
else if (sym == b) scan();
else error("invalid start of X");

}

Auf diese Weise lassen sich viele Mehrfachabfragen vermeiden, wie auch bei fol-
gender Grammatik:

X={alYd}.
Y=blec.

Die Parsermethode von X lautet unoptimiert:

private static void X() {
while (sym ==a ll sym==b |l sym ==c) {
if (sym == a) check(a);
else if (sym ==b |l sym == c) { Y(); check(d); }
else error("a, b or ¢ expected");

}

Auch hier kann man check(a) durch scan ersetzen. Man kann aber noch mehr tun:
Da die Schleife nur betreten wird, wenn sym a, b oder c ist, ist die Abfrage im ersten
else-Zweig tuberflissig. Wenn sym nicht a ist, muss es b oder ¢ sein. Man kann da-
her diese Abfrage eliminieren, und auch der Fehlerzweig entfillt. Die optimierte
Losung lautet:

private static void X() {
while (sym==a ll sym==b |l sym ==c) {
if (sym == a) scan();
else /* unconditionally */ { Y(); check(d); } // no error branch

}

Aber selbst das ist noch nicht optimal. In dieser Losung wird zweimal sym == a ge-
priift, was man durch folgende Implementierung vermeiden kann:
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private static void X() {
for (;;) { // endless loop
if (sym == a) scan();
else if (sym ==b Il sym == c) { Y(); check(d); }
else break;

}

Hier wird jede Abfrage nur ein einziges Mal durchgefithrt. Man kann dieses Mus-
ter immer dann anwenden, wenn eine Iteration iiber Alternativen vorliegt, also
zum Beispiel {o | B I v}. Man implementiert dann die Iteration durch eine Endlos-
schleife und fragt darin die einzelnen Alternativen der Reihe nach ab. Wenn keine
passt, wird die Schleife verlassen.

Korrekte Ermittlung der terminalen Anfinge

In Abschnitt 1.4 haben wir uns angesehen, wie man die terminalen Anfinge von
Nonterminalsymbolen bestimmt. Auch in den Parsermethoden der vorangegan-
genen Abschnitte haben wir immer wieder die terminalen Anfiange von Alterna-
tiven, Optionen und Iterationen ermittelt. Im Prinzip ist das einfach, aber es gibt
gewisse Feinheiten, die zu beachten sind.

Wenn man die terminalen Anfinge eines EBNF-Ausdrucks ogoy berechnet und
ag loschbar ist, miissen nicht nur die terminalen Anfinge von oy beriicksichtigt
werden, sondern auch die terminalen Nachfolger von o, also die terminalen
Anfinge von o4. In folgender Grammatik

X=Ya.

Y={b}c /I can start with b and ¢
I [d] // can start with d and a(!)
le. /I can start with e

beginnt die erste Alternative von Y mit dem l6schbaren Konstrukt {b}. Die Alterna-
tive muss also betreten werden, wenn b oder ¢ vorliegt. Die zweite Alternative von
Y ist zur Gidnze loschbar. Sie muss betreten werden, wenn d oder ein Nachfolger
von [d] vorliegt (hier a als Nachfolger von Y). Die Parsermethode von Y lautet also:

private static void Y() {
if sym==b |l sym==c¢) {
while (sym == b) scan();

check(c);

}else if (sym ==d |l sym == a) {
if (sym == d) scan();

}else if (sym == e) {
scan();

} else error(“invalid start of Y");
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Wiirde die zweite Alternative von Y nicht auch mit a betreten, wiirde bei Vorliegen
von a ein Fehler gemeldet. Da sie aber mit a betreten wird und kein d vorliegt, wird
Y verlassen und a wird in der Parsermethode von X erkannt.

Hier ist noch ein weiteres Beispiel. In folgender Grammatik

U=Ve /I can start with d (i.e., First(V)) and e, since V is deletable
|f. /I can start with f
V ={d}.

ist das Nonterminalsymbol V l6schbar. Da die erste Alternative von U mit V be-
ginnt, muss sie betreten werden, wenn ein terminaler Anfang von V vorliegt (hier
d) oder ein terminaler Nachfolger von V (hier e). Die Parsermethoden von U und v
lauten also:

private static void U() {
if (sym==d Il sym==¢e) {
V(); check(e);
}else if (sym ==f) {
scan();
} else error(“invalid start of U");

private static void V() {
while (sym == d) scan();

}

Wird die erste Alternative von U mit e betreten, wird zunichst v aufgerufen. Die
Methode V kehrt aber zuriick, ohne die Schleife auszufiithren; anschlieffend wird e
in U erkannt.

Man sieht aus diesen Beispielen, dass bei der Berechnung der terminalen An-
fange eines EBNF-Ausdrucks auch die Loschbarkeit beriicksichtigt werden muss.

Der Syntaxbaum im rekursiven Abstieg

Am Beginn dieses Kapitels wurde behauptet, dass der Parser einen Syntaxbaum
uber dem Tokenstrom aufbaut. Wo ist aber dieser Syntaxbaum? Die oben be-
schriebenen Parseraktionen bauen keinen auf.

Die Antwort lautet: Beim rekursiven Abstieg wird der Syntaxbaum nur im-
plizit aufgebaut, d.h., er steckt in den Parsermethoden, die gerade aktiv sind, oder
anders gesagt, in den Produktionen, an denen gerade gearbeitet wird. Betrachten
wir als Beispiel folgende Grammatik:

X=aVYd.
Y=bc.

Beim Aufruf der Parsermethode von X wird am Teilbaum mit der Wurzel X und
den Sohnen a, Y und d gearbeitet (siche Abb. 3.8a).
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a)  Aufruf von X() X'in Arbeit .
private static void X() {

) |

check(a); Y(); check(d);

o
<
o

b)  Erkennungvon a X'in Arbeit . _ "

Aufruf von Y() Y in Arbeit IR

private static void Y() {
check(b); check(c);

}

- Keller

o
a —

¢) Erkennung von b und ¢ X in Arbeit -
Ruckkehr von Y()
Erkennung von d

a Y d

Abb. 3.8 Impliziter Aufbau eines Syntaxbaums beim rekursiven Abstieg

Die Parsermethode von X erkennt a und ruft anschlieffend die Parsermethode von
Y auf, wodurch der Syntaxbaum implizit um eine weitere Ebene mit den Symbolen
b und ¢ erweitert wird (Abb. 3.8b).

Die Parsermethode von Y erkennt b und ¢ und kehrt dann zu X zuriick, wo-
durch der implizite Teilbaum mit der Wurzel Y wieder abgebaut wird (Abb. 3.8¢).

Der Syntaxbaum also wird beim rekursiven Abstieg nicht explizit aufgebaut,
sondern existiert nur in »gedachter« Form, namlich in Form aller Produktionen,
an denen der Parser gerade arbeitet.

Auch der Keller des Kellerautomaten liegt beim rekursiven Abstieg nur im-
plizit vor, namlich in Form der Aufrufkette aller gerade aktiven Parsermethoden.
Wenn die Methode X die Methode Y aufruft, wird die Aufrufkette verlingert;
wenn Y zuruckkehrt, wird sie wieder verkurzt. Man kann sich das so vorstellen,
wie wenn der Kellerautomat nach Erkennung von Y an den Anfang von Y zurtick-
geht und dann mit Y in der Parsermethode von X fortfihrt.

3.3 LL(1)-Eigenschaft

Damit eine Grammatik fiir den rekursiven Abstieg geeignet ist, muss sie die LL(1)-
Eigenschaft erfullen. LL(1) bedeutet, dass die Sitze der Grammatik von links nach
rechts mit linkskanonischen Ableitungen und 1 Vorgriffssymbol erkennbar sind.
Diese Erklarung ist allerdings nicht besonders hilfreich. Daher verwenden wir fol-
gende Definition:

0O Eine Grammatik ist LL(1), wenn alle ihre Produktionen LL(1) sind.
0 Eine Produktion ist LL(1), wenn fuir alle Alternativen oy | 0, | ... | o in ihr
gilt: Vi # j: First(o) M First(og) = {} .
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Es muss also gelten, dass die terminalen Anfinge aller Alternativen einer Alterna-
tivenkette paarweise disjunkt sind. Mit anderen Worten: Es miissen alle Alterna-
tiven einer Alternativenkette mit unterschiedlichen Terminalsymbolen beginnen,
sodass sich der Parser aufgrund des Vorgriffssymbols eindeutig fiir eine der Alter-
nativen entscheiden kann. Ist das nicht der Fall, liegt ein LL(1)-Konflikt vor.

Leider erfiillen viele Grammatiken, die man in Sprachbeschreibungen oder im
Internet findet, diese Bedingung nicht. Man kann sie aber meist umformen, sodass
sie LL(1) werden und somit fiir den rekursiven Abstieg geeignet sind.

Beseitigung von LL(1)-Konflikten

LL(1)-Konflikte lassen sich meist durch Faktorisierung, also durch Herausheben
der gemeinsamen Anfinge von Alternativen, beseitigen. Betrachten wir dazu die
Produktion der if-Anweisung in Java:

IfStatement = "if" "(" Expr ")" Statement
| if" (" Expr )" Statement "else" Statement.

Die beiden Alternativen dieser Produktion beginnen beide mit if, weshalb die Pro-
duktion nicht LL(1) ist. Sie ist auch nicht LL(k) fiir ein beliebiges k, weil Expr und
Statement beliebig lang sein konnen und man daher im schlimmsten Fall unbe-
schrankt weit vorausschauen muss, um festzustellen, ob ein else folgt oder nicht.

Wenn man allerdings die gemeinsamen Anfinge der Alternativen heraushebt
und die Alternativen erst danach beginnen ldsst, erhilt man

IfStatement = "if" "(" Expr ")" Statement (
| "else" Statement

).
oder in EBNF-Darstellung:
IfStatement = "if"* "(" Expr ")" Statement ["else" Statement].

Die Alternativen sind verschwunden und mit ihnen der LL(1)-Konflikt. Allerdings
werden wir spiter sehen, dass noch immer ein LL(1)-Konflikt vorliegt, um den wir
uns auf Seite 61 kiimmern werden.

Um LL(1)-Konflikte besser zu erkennen und sie durch Faktorisierung beseiti-
gen zu konnen, ist es manchmal hilfreich, ein Nonterminalsymbol durch die rechte
Seite seiner Produktion zu ersetzen. Betrachten wir dazu folgende Grammatik:

Statement = Designator "=" Expr *;
ident "(" [ActualParameters] ")" *;".
Designator = ident {"." ident}.

Ein Statement kann hier eine Zuweisung oder ein Methodenaufruf mit optionalen
Parametern sein. Beide Alternativen beginnen mit ident, was man aber besser sieht,
wenn man Designator in Statement einsetzt:
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Statement = ident {u.u ident} u_u Expr u;n
| ident "(" [ActualParameters] ")" ";".

Nun ist es offensichtlich, dass beide Alternativen mit ident beginnen. Indem man
ident heraushebt, kann man den LL(1)-Konflikt beseitigen:

Statement = ident ( {"." ident} "=" Expr ";"

| (" [ActualParameters] ")" ;"

).
Die Produktion enthilt noch immer eine Alternativenkette, wobei aber die erste
Alternative mit "." oder "=" beginnt und die zweite mit "(". Die terminalen Anfinge
der Alternativen sind also disjunkt, sodass der LL(1)-Konflikt beseitigt ist. Der
Parser kann sich aufgrund des Vorgriffssymbols entscheiden, welche Alternative er
betreten soll.

Beseitigung von Linksrekursion

Linksrekursion stellt immer einen LL(1)-Konflikt dar und muss daher beseitigt
werden, bevor eine Grammatik fiir den rekursiven Abstieg geeignet ist. Wir haben
allerdings bereits in Kapitel 1 gesehen, dass das immer moglich ist. Schauen wir
uns dazu nochmals folgende linksrekursive Grammatik an:

IdentList = ident | IdentList "," ident.
Sie erzeugt die Satze:

ident
ident "," ident
ident "," ident "," ident

Es ist leicht zu erkennen, dass dieselben Sitze auch durch folgende EBNF-Gram-
matik erzeugt werden konnen:

IdentList = ident {"," ident}.

Linksrekursion kann auf diese Weise immer durch EBNF-Iteration ersetzt werden.

Versteckte LL(1)-Konflikte in EBNF-Konstrukten

Die LL(1)-Bedingung fordert, dass der Parser immer, wenn er zwischen Alterna-
tiven wihlen muss, die passende Alternative aufgrund des Vorgriffssymbols ermit-
teln kann. Neben expliziten Alternativenketten, wie wir sie in den obigen
Beispielen betrachtet haben, gibt es aber auch implizite Alternativen, die sich
hinter EBNF-Optionen oder EBNF-Iterationen verstecken.
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Wenn der Parser vor einer Option [o] B steht, kann er entweder die Option be-
treten und o erkennen oder die Option tiberspringen und mit g weitermachen. Es
handelt sich hier also um eine implizite Alternativenkette o p | B. Daher miissen die
terminalen Anfinge von o und p disjunkt sein.

Ahnlich ist es bei Iterationen. Wenn der Parser vor einer Iteration {o} p steht,
kann er entweder die Iteration betreten und o erkennen oder die Iteration uber-
springen und mit B weitermachen (denken Sie daran, dass Iterationen eine null-
oder mehrmalige Wiederholung bedeuten). Daher miissen auch hier die terminalen
Anfinge von o und B disjunkt sein.

Bei jedem Auftreten einer Option oder Iteration in einer Grammatik muss da-
her Folgendes tiberpriift werden:

[o] B First(o) m First(B) muss {} sein
{o} B First(o) m First(B) muss {} sein

Steht eine Option oder Iteration am Ende einer Produktion, mussen ihre termina-
len Anfinge disjunkt zu den Nachfolgern der Produktion sein:

X=o[B]. First(B) N Follow(X) muss {} sein
X=0a{B}. First(B) N Follow(X) muss {} sein

Dies betrifft auch den Sonderfall, dass eine Produktion eine leere Alternative auf-
weist:

X=al. First(ar) m Follow(X) muss {} sein

Gliicklicherweise lassen sich solche versteckten LL(1)-Konflikte meist durch Um-
formung der Grammatik beseitigen. In der Produktion

Name = [ident "."] ident.

tritt zum Beispiel so ein versteckter LL(1)-Konflikt auf, weil die Option mit ident
beginnt und nach der Option wieder ein ident folgt. Wenn der Parser also vor der
Option steht und das Vorgriffssymbol ident ist, kann er sich nicht entscheiden, ob
er die Option betreten oder sie tiberspringen soll. Um den LL(1)-Konflikt zu be-
seitigen, miissen wir die Produktion umformen. Dazu tiberlegen wir uns, welche
Phrasen erzeugt werden konnen:

ident "." ident
ident

Die Produktion ldsst sich also wie folgt umformen:
Name = ident ["." ident].

Der urspringliche LL(1)-Konflikt ist dadurch verschwunden, aber wir mussen
nun tberpriifen, ob die Anfange der Option (also ".") und die Nachfolger von Name
disjunkt sind. Dazu miissten wir die Nachfolger von Name berechnen, was aber
hier nicht gezeigt wird.
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Hier ist ein weiteres Beispiel, das nicht mehr so trivial ist:

Program = Declarations ";" Statements.
Declarations = Decl {";" Decl}.

Da eine Iteration vorkommt, miissen wir priifen, ob ihre terminalen Anfiange (also
") und die Nachfolger von Declarations disjunkt sind, was nicht der Fall ist, weil auf
Declarations wieder ein *;" folgt. Man sieht diesen LL(1)-Konflikt besser, wenn man
Declarations in Program einsetzt:

Program = Decl {";" Decl} ";" Statements.

Wenn der Parser vor der Iteration steht und das Vorgriffssymbol *;" ist, kann er
sich nicht entscheiden, ob er in die Iteration einsteigen oder sie tiberspringen soll.
Die Produktion von Program lisst sich aber umformen zu

Program = Decl *;" {Decl ";"} Statements.

Der urspriingliche LL(1)-Konflikt ist dadurch verschwunden, aber wir miissen
noch priifen, ob First(Decl) N First(Statements) = {} ist, woflr wir uns die Produktionen
von Decl und Statements ansehen missten, die hier nicht gezeigt wurden.

Die Uberpriifung der LL(1)-Bedingungen ist also aufwendig, kann aber durch
Werkzeuge (siehe Kapitel 7) unterstiitzt werden. In der MicroJava-Grammatik
(Anhang A) wurden bereits alle LL(1)-Konflikte beseitigt. Wenn man aber eine
Grammatik aus einer externen Quelle verwendet, miissen die LL(1)-Bedingungen
gepriift und eventuelle LL(1)-Konflikte durch Umformung beseitigt werden, bevor
die Grammatik fur den rekursiven Abstieg verwendet werden kann.

Dangling Else
In Kapitel 1 haben wir gesehen, dass bei geschachtelten if-Anweisungen wie
if (a<b)if (b <c)x=c;else x=b;

eine Mehrdeutigkeit entsteht, die man »Dangling Else« nennt: Das else kann
entweder dem adufleren oder dem inneren if zugeordnet werden. Diese Mehr-
deutigkeit wird tblicherweise dadurch gelost, dass wir das else per Konvention
immer dem unmittelbar vorausgehenden if zuordnen.

Das Dangling Else stellt aber auch einen LL(1)-Konflikt dar. Betrachten wir
dazu die Grammatik

Statement = "if" "(" Expr ")" Statement ["else" Statement]
|

Die Grammatik enthilt eine Option am Ende der Produktion. Daher miissen die
terminalen Anfinge der Option (also else) und die Nachfolger von Statement dis-
junkt sein. Wie man sieht, kann aber auf Statement wieder ein else folgen, wodurch
ein LL(1)-Konflikt entsteht. Wenn der Parser vor der Option steht und das Vor-
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griffssymbol else ist, kann er sich nicht entscheiden, ob er die Option betreten und
somit das else dem inneren if zuordnen soll oder ob er die Option tiberspringen und
somit das else dem dufSeren if zuordnen soll.

Leider lasst sich dieser LL(1)-Konflikt nicht durch Umformung der Gramma-
tik beseitigen — er ist inhdarent. Wie kann man das Problem daher l6sen?

Dazu missen wir uns iiberlegen, was der Parser macht, wenn ein LL(1)-Kon-
flikt nicht beseitigt wird. Wenn das Vorgriffssymbol zu mehr als einer Alternative
passt, wahlt der Parser immer die erste passende Alternative. In der Grammatik

X =abc
| ad.

beginnen beide Alternativen mit a. Wenn das Vorgriffssymbol a ist, wahlt der
Parser immer die erste Alternative; die zweite wiirde nie betreten. Das ist mit Sicher-
heit nicht das gewlinschte Verhalten, daher muss dieser LL(1)-Konflikt durch Um-
formung der Grammatik beseitigt werden, was aber einfach ist:

X=a(bcld).
Wie sieht das aber beim Dangling Else aus? Wenn der Parser in der Grammatik

Statement = "if" "(" Expr ")" Statement ["else" Statement]
I ...

vor der Option steht und entscheiden muss, ob er mit dem Vorgriffssymbol else die
Option betreten oder tiberspringen soll, wihlt er die erste Variante: Er betritt die
Option und ordnet somit das else dem inneren if zu. Das ist in diesem Fall genau
das gewiinschte Verhalten, daher brauchen wir diesen LL(1)-Konflikt nicht zu be-
seitigen. Der Parser macht implizit das Richtige.

Ein LL(1)-Konflikt ist also lediglich eine Warnung, dass der Parser bei mehre-
ren passenden Alternativen die erste davon wahlt. Wenn das wie im Fall des Dang-
ling Else das gewlinschte Verhalten ist, kann der LL(1)-Konflikt ignoriert werden,
ansonsten muss man ihn beseitigen.

Weitere Anforderungen an eine Grammatik

Neben der LL(1)-Bedingung muss eine Grammatik noch weitere Eigenschaften
erfiillen, um fiir die Syntaxanalyse geeignet zu sein. Diese gelten nicht nur fiir den
rekursiven Abstieg, sondern fiir alle Syntaxanalyseverfahren.

QO Vollstandigkeit. Fir jedes Nonterminalsymbol muss es eine Produktion
geben. Die Grammatik

X=aYZ
Y=bb.

ist zum Beispiel unvollstindig, weil es keine Produktion fiir Z gibt.
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O Terminalisierbarkeit. Jedes Nonterminalsymbol muss sich direkt oder indi-
rekt in eine Folge von Terminalsymbolen ableiten lassen. Die Grammatik

X=aYlec.
Y=bY.

ist zum Beispiel nicht terminalisierbar, weil sich Y nicht in eine Folge von
Terminalsymbolen ableiten ldsst, sondern zu einer endlosen Rekursion

fiihrt.

Q Zirkularitatsfreiheit. Ein Nonterminalsymbol darf nicht in sich selbst
ableitbar sein. Es darf also keine Ableitung der Form X = oy = 0y = ... = X
geben. Die Grammatik

X=alV.
Y=blX

ist zum Beispiel zirkulir, weil es eine Ableitung X = Y = X gibt.

3.4 Syntaxfehlerbehandlung

Wenn der Parser einen Syntaxfehler entdeckt, muss er diesen melden. Anschlie-
BBend sollte er aber mit der Analyse fortsetzen, um eventuelle weitere Syntaxfehler
zu entdecken. Allgemein sollte eine gute Syntaxfehlerbehandlung folgende An-
forderungen erfiillen:

QO Der Parser sollte pro Ubersetzung moglichst viele Fehler finden.

Q Der Parser darf auch bei groben Fehlern nicht abstiirzen.

QO Die Fehlerbehandlung sollte die fehlerfreie Analyse nicht bremsen.
Q Die Fehlerbehandlung sollte den Parsercode nicht aufblihen.

Diese Anforderungen sind teilweise widerspriichlich. Je besser die Fehlerbehand-
lung sein soll, desto mehr Aufwand muss im Parser getrieben werden, was wie-
derum den Parsercode aufbliht und meist auch die Analyse eines fehlerfreien Pro-
gramms bremst. Es gibt daher fiir den rekursiven Abstieg verschiedene Verfahren,
die diese Anforderungen unterschiedlich gut erfiillen:

Q Fehlerbehandlung im »Panic Mode«
QO Fehlerbehandlung mit allgemeinen Fangsymbolen
O Fehlerbehandlung mit speziellen Fangsymbolen

Wir sehen uns nun diese Verfahren der Reihe nach an. Die Fehlerbehandlung im
Panic Mode ist das einfachste Verfahren, das aber immer nur einen einzigen Fehler
entdecken kann. Die anderen Verfahren konnen mehrere Fehler entdecken, sind
aber unterschiedlich aufwendig und erfillen daher die letzten beiden Anforderun-
gen unterschiedlich gut.
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3.4.1 Fehlerbehandlung im Panic Mode

Dies ist das Verfahren, das wir in den bisherigen Beispielen verwendet haben.
Wenn der Parser einen Fehler entdeckt, meldet er ihn durch Aufruf der Methode
error und bricht dann die Syntaxanalyse ab.

private static void error (String msg) {
System.out.printin("line " + la.line + *, col " + la.col + ": " + msg);
System.exit(1); / terminate parsing

}

Dieses Verfahren hat den Vorteil, dass es billig ist und den Parsercode nicht auf-
blaht, da er aufler der Methode error keine weitere Fehlerbehandlung enthilt.
Wenn das Quellprogramm fehlerfrei ist, wird die Syntaxanalyse in keiner Weise
gebremst. Allerdings wird nur der erste Fehler entdeckt. Nach der Korrektur des
Fehlers muss das Quellprogramm erneut compiliert werden, um eventuelle weitere
Fehler zu entdecken.

Fur Sprachen, in denen die Programme kurz sind (z.B. fir Kommando-
sprachen), ist diese Technik durchaus ausreichend. Fur Sprachen wie Java oder
auch MicroJava, in denen Programme linger sein konnen, ist dieses Verfahren
allerdings nicht zufriedenstellend. Hier sollte eines der anderen Verfahren verwen-
det werden.

3.4.2 Fehlerbehandlung mit allgemeinen Fangsymbolen

Bei diesem Verfahren findet nach Entdeckung eines Syntaxfehlers ein Wiederauf-
satz statt, d.h., der Parser und das fehlerhafte Programm miissen so synchronisiert
werden, dass weiteranalysiert werden kann und eventuelle weitere Fehler entdeckt
werden. Dazu wird eine Menge von Fangsymbolen berechnet, mit denen sich der
Parser nach einem Syntaxfehler wieder »fangen« und sich somit mit dem Quell-
programm synchronisieren kann. Sehen wir uns dazu ein Beispiel an. Angenom-
men, wir haben folgende Grammatik

X=aYef.
Y=bcd.

und die Eingabe lautet
abxyefeof

Wie aus Abb. 3.9 ersichtlich, wird X betreten und a erkannt. Anschlieffend wird Y
betreten und b erkannt, bevor festgestellt wird, dass das nichste Symbol x nicht
zum erwarteten Symbol ¢ passt. Der Fehler wird gemeldet. Anschlieffend werden
alle Terminalsymbole gesammelt, die in der Grammatik nach der Fehlerstelle fol-
gen konnen. Diese bilden die Menge der Fangsymbole, mit denen die Analyse an
irgendeiner Stelle der Grammatik fortgesetzt werden kann.
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Eingabe Ia B-)e ¥ e f eof
A

Abb. 3.9 Sammeln von Fangsymbolen

Sehen wir uns das Wiederaufsatzverfahren nun im Detail an. Es besteht aus fol-
genden drei Schritten:

1. Aus der Grammatik wird eine Menge von »Fangsymbolen« berechnet, mit
denen die Analyse nach der Fehlerstelle fortgesetzt werden kann. Der Feh-
ler wurde entdeckt, weil das erwartete Symbol ¢ nicht zum Eingabesymbol
x passte. Die Fangsymbole sind alle Nachfolger der Symbole, an denen der
Parser gerade arbeitet. Der Parser arbeitet an ¢, dessen Nachfolger d ist.
Ferner arbeitet er an Y mit den Nachfolgern e und f und an X mit dem Nach-
folger eof. Die Fangsymbole sind also {d, e, f, eof}.

2. Es werden nun alle Symbole der Eingabe tiberlesen, die keine Fangsymbole
sind. Es werden also die Symbole x und y tiberlesen, bevor mit e ein Fangsym-
bol auftritt. Der Eingabestrom wurde somit synchronisiert: Mit dem nachs-
ten Symbol e kann irgendwo in der Grammatik fortgesetzt werden.

3. Im letzten Schritt wird der Parser an die Stelle gesteuert, an der das gefun-
dene Fangsymbol e auftritt. Dazu lauft der Parser einfach weiter, bis er
diese Stelle erreicht (siehe Pfeil in Abb. 3.9). Die Eingabe und die Gramma-
tik sind dann synchronisiert, und die Analyse kann fortgesetzt werden.

Zur Berechnung der Fangsymbole werden jeder Parsermethode die Nachfolger des
entsprechenden Nonterminalsymbols als Parameter mitgegeben, zum Beispiel:

private static void X (BitSet sux) {

}

Je nach Kontext, in dem dieses Nonterminalsymbol auftritt, kann die Nachfolger-
menge sux unterschiedlich sein, wie in Abb. 3.10 zu sehen ist.

Y eof Y eof
a X b b Z d e
o —f—
...... a X f
|
(.
suxy = {b, eof} suxy = {f, d, e, eof}

Abb. 3.10 Nachfolger eines Nonterminalsymbols X in unterschiedlichem Kontext
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Daher muss man die kontextspezifische Nachfolgermenge eines Nonterminalsym-
bols seiner Parsermethode als Parameter mitgeben. Das Symbol eof ist jedenfalls
immer in der Nachfolgermenge enthalten, da es ein Nachfolger des Startsymbols
ist. Somit ist sichergestellt, dass spitestens mit eof synchronisiert werden kann.
Fiir die Fehlerbehandlung mit allgemeinen Fangsymbolen miissen die Muster
zur Erkennung von Terminal- und Nonterminalsymbolen, von Alternativen, Op-
tionen und Iterationen angepasst werden, was wir uns nun genauer ansehen.

Erkennung von Terminalsymbolen

Wenn auf der rechten Seite einer Produktion ein Terminalsymbol a auftritt, das
von weiteren Elementen o; (Symbolen, Alternativen, Optionen, Iterationen) gefolgt
wird

X=..a0q 0 ... 0p.
so lautet die Parseraktion (in Pseudocode):
check(a, First(oy) U First(o) U ... U First(o,) U suxy);

Der Methode check wird also die Nachfolgermenge des Terminalsymbols als
zweiter Parameter mitgegeben:

private static void check (int expected, BitSet sux) {
if (sym == expected) scan();
else error(name[expected] + " expected", sux); / pass sux to the error method

}

Der erste Teil der Nachfolgermenge (First(cy) U First(op) U ... U First(a,)) kann statisch
aus der Grammatik ermittelt werden. Die Nachfolger des Nonterminalsymbols
(suxx) mussen allerdings zur Laufzeit hinzuaddiert werden. Die Parsermethode fur
die Produktion

X=abec.
lautet also (in Pseudocode):

private static void X (BitSet sux) {
check(a, {b, c} U sux);
check(b, {c} L sux);
check(c, sux);

}

Die Mengen werden als BitSets verwaltet, die am Anfang des Parsers deklariert und
initialisiert werden. Die Menge {b, ¢} wird zum Beispiel wie folgt erstellt:

BitSet fs1 = new BitSet();

fs1.add(b); fs1.add(c);
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Der erste Aufruf von check in der Parsermethode von X lautet dann in Java:
check(a, ((BitSet)fs1.clone().or(sux));

Man beachte, dass eine Kopie von fs1 erstellt werden muss (um fs1 nicht zu zer-
storen), bevor sux hinzuaddiert werden kann. Das ist natiirlich mithsam zu schrei-
ben, blaht den Parsercode auf und bremst auch die Syntaxanalyse.

Erkennung von Nonterminalsymbolen

Die Erkennung von Nonterminalsymbolen verlduft dhnlich wie bei Terminalsym-
bolen. Wenn auf der rechten Seite einer Produktion ein Nonterminalsymbol Y auf-
tritt (gefolgt von weiteren Elementen o;)

X=..Y 01 0g ... Op.

so wird die Parsermethode von Y aufgerufen, wobei wieder die Nachfolger als
Parameter mitgegeben werden:

Y(First(oq) L First(ow) U ... U First(o,) U suxy);

Auch hier kann wieder der erste Teil (First(oy) U First(op) U ... U First(a,)) statisch aus
der Grammatik berechnet werden, wihrend suxy zur Laufzeit hinzuaddiert werden
muss. Die Produktion

X=aYc. /l assume First(Y) = {b}
wird zum Beispiel durch folgende Parsermethode erkannt (in Pseudocode):

private static void X (BitSet sux) {
check(a, {b, c) U sux);
Y({c} U sux);
check(c, sux);

}

Das Startsymbol MicroJava wird durch Aufruf von MicroJava({eof}) erkannt.

Uberlesen fehlerhafter Symbole

Beim Auftreten eines Syntaxfehlers wird die Methode error aufgerufen, der neben
einer Fehlermeldung auch die Menge der Fangsymbole mitgegeben wird:

private static void error (String msg, BitSet sux) {
System.out.printin("line " + la.line + *, col " + la.col + ": " + msg);
errors++;
while (sux.get(sym)) scan(); // while (sym ¢ sux) scan();
// sym e sux
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Diese Methode uberliest mittels scan() so lange Token aus dem Eingabestrom, bis
ein Fangsymbol aus der Menge sux auftritt. Da nun mehrere Fehler erkannt
werden konnen, miissen sie mithilfe einer Variablen errors gezdhlt werden, die am
Anfang des Parsers wie folgt deklariert wird:

public static int errors = 0; // error counter

Diese Variable kann am Ende der Syntaxanalyse abgefragt werden, um auszuge-
ben, wie viele Syntaxfehler erkannt wurden.

Nach der Synchronisation des Eingabestroms in der Methode error enthilt das
Vorgriffssymbol sym nun ein Fangsymbol, mit dem die Analyse fortgesetzt werden
kann.

Synchronisation mit der Grammatik

Nachdem fehlerhafte Symbole tiberlesen wurden, muss der Parser schliefflich an
die Stelle der Grammatik gesteuert werden, an der mit dem erkannten Fangsymbol
fortgesetzt werden kann. Dazu lduft der Parser einfach weiter (und produziert
dabei eventuell Folgefehlermeldungen), bis er an die Stelle kommt, wo das erkannte
Fangsymbol erwartet wird. Sehen wir uns dazu ein Beispiel an. Fiir die Produktion

X=abec.
lautet die Parsermethode (in Pseudocode):

private static void X (BitSet sux) {
check(a, {b, c} U sux);
check(b, {c} L sux);
check(c, sux);

}

Angenommen, die Eingabe lautet nicht a b ¢, sondern x y c. Der Parser versucht,
durch Aufruf von check(a, {b, ¢} U sux) ein a zu erkennen, aber das nichste Ein-
gabesymbol ist x und nicht a, daher wird ein Fehler gemeldet. Die Fangsymbol-
menge lautet {b, ¢} U sux. Die Methode error iiberliest nun alle Symbole, die nicht in
dieser Menge enthalten sind. x und y werden also iiberlesen, aber c¢ ist ein
Fangsymbol, daher stoppt das Uberlesen hier (sym ==c).

Der Parser lauft nun einfach weiter und kommt zu check(b, {c} U sux). Die Erken-
nung von b schliagt ebenfalls fehl, weil sym das Symbol ¢ enthilt. Daher wird ein
weiterer Fehler gemeldet. Die Fangsymbolmenge lautet nun {c} U sux. Diesmal wird
allerdings nichts mehr tberlesen, weil das Vorgriffssymbol ¢ in dieser Menge
enthalten ist.

Wenn der Parser nun weiterlduft und zu check(c, sux) kommt, wird ¢ erkannt,
und die Synchronisation ist somit abgeschlossen. Der Parser kann nun fortfahren
und versuchen, weitere Fehler zu entdecken.
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Unterdriicken von Folgefehlermeldungen

Wie wir gesechen haben, lduft der Parser nach der Erkennung eines Syntaxfehlers
einfach weiter, bis er an die Stelle kommt, an der das erkannte Fangsymbol erwar-
tet wird. Dabei konnen Folgefehlermeldungen produziert werden, die natiirlich
unerwiinscht sind, weil sie keine echten Fehler sind, sondern eine Folge des
urspriinglichen Fehlers.

Folgefehlermeldungen konnen durch eine einfache Heuristik unterdriickt
werden: Fehler werden nur dann gemeldet, wenn seit dem letzten Fehler min-
destens drei Symbole korrekt erkannt wurden. Wir fithren dazu eine globale Vari-
able fiir die aktuelle Distanz zum letzten Fehler ein:

private static int errDist = 3;

Anfangs tun wir so, als ob der letzte Fehler bereits drei Symbole zurtuckliegt. Im-
mer wenn ein Symbol durch Aufruf von scan korrekt erkannt wurde, wird die
Fehlerdistanz um eins erhoht:

private static void scan() {

errDist++; // another token correctly parsed

}

In der Methode error melden wir einen Fehler nur dann, wenn errDist >= 3 ist. Nach
dem Uberlesen fehlerhafter Symbole setzen wir erDist wieder auf 0, und die
Zihlung beginnt von Neuem:

private static void error (String msg, BitSet sux) {
if (errDist >= 3) {
System.out.printin("line " + la.line + , col " + la.col + ": " + msg);
errors++;

}
while (Isux.get(sym)) scan();
errDist = 0; // restart counting

}

Durch diese einfache Heuristik werden Folgefehlermeldungen unterdriickt. Wenn
zwischen zwei Syntaxfehlern allerdings weniger als drei korrekt erkannte Symbole
liegen, wird die Meldung des zweiten Fehlers »geschluckt«. Meist liegen Syntax-
fehler aber nicht so dicht nacheinander, sodass die Heuristik in der Praxis gut
funktioniert.

Erkennung von Alternativen

Auch das Muster zur Erkennung von Alternativen muss fiir die Fehlerbehandlung
mit allgemeinen Fangsymbolen angepasst werden. Um eine Alternativenkette

X=olBly.
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zu parsen, haben wir bisher folgendes Muster verwendet (in Pseudocode):

private static void X() {
if (sym € First(a)) ... parse ¢ ...
else if (sym € First(B)) ... parse 3 ...
else if (sym € First(y)) ... parse y ...
else error("invalid X");

}

Wenn sym allerdings aufgrund eines fehlerhaften Quellprogramms zu keiner der
Alternativen passt, wird ein Fehler gemeldet, und wir haben dann keine Moglich-
keit mehr, nach Uberlesen fehlerhafter Symbole in eine der Alternativen einzustei-
gen. Daher ist es besser, bereits vor der Alternativenkette zu prifen, ob sym zu
einer der Alternativen passt. Wenn nicht, konnen wir den Fehler bereits hier
melden, eventuelle fehlerhafte Symbole iiberlesen und haben dann immer noch die
Moglichkeit, in eine der Alternativen einzusteigen. Das neue Muster lautet also:

private static void X (BitSet sux) {
if (sym ¢ First(cr) U First(B) U First(y))
error("invalid X", First(o) U First(p) U First(y) U sux);
/I sym matches one of the alternatives or sux
if (sym e First(ct)) ... parse o ...
else if (sym e First(B)) ... parse ...
else if (sym € First(y)) ... parse y ...
I/l no error branch

}

Die Methode error iiberliest fehlerhafte Symbole, bis eines aus der angegebenen
Menge auftritt. Dieses ist dann entweder ein giiltiger Anfang einer der Alterna-
tiven oder ein gultiger Nachfolger von X. Die Menge First(o)) U First(B) U First(y) kann
wieder statisch aus der Grammatik berechnet werden, wihrend sux zur Laufzeit
hinzuaddiert werden muss. Wie man sieht, brauchen wir auch keinen Fehlerzweig
mehr, weil ein eventueller Fehler bereits vorher gemeldet wurde.

Erkennung von Optionen

Ahnlich miissen wir auch bei EBNF-Optionen bereits vor der Option priifen, ob
das Vorgriffssymbol zur Option oder zu ihren Nachfolgern passt und anderenfalls
einen Fehler melden. Fiir die Produktion

X = [o] B.
lautet das neue Muster (in Pseudocode):

private static void X (BitSet sux) {
if (sym ¢ First(cr) U First(B)) error("invalid X", First(o) U First(B) U sux);
if (sym e First(at)) ... parse o ...
... parse ...
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Erkennung von Iterationen

Bei EBNF-Iterationen verwenden wir zur Fehlerbehandlung ein vollig neues Mus-
ter mit einer Schleife, die auf jeden Fall betreten wird. In der Schleife priifen wir,
ob das Vorgriffssymbol zur Iteration oder zu ihren Nachfolgern passt. Ist das nicht
der Fall, melden wir einen Fehler, bleiben aber in der Schleife, um nach Uberlesen
eventueller fehlerhaften Symbole mit dem nichsten Durchlauf der Iteration fort-
setzen zu konnen. Fur die Produktion

X = {0} B.
lautet das Muster (in Pseudocode):

private static void X (BitSet sux) {
for (;;) { // enter loop even if sym & First(c)
if (sym e First(ct)) ... parse ¢ ... /I correct case 1: process o
else if (sym e First(B) U sux) break; /I correct case 2: leave loop and process [
else error("invalid X", First(c) L First(B) U sux); // error case: synchronize and stay in loop

}
..parsef3...
}

Die Methode error meldet den Fehler und tiberliest dann so lange Symbole, bis ein
terminaler Anfang von o auftritt (mit dem die Iteration fortgesetzt werden kann)
oder ein terminaler Anfang von B (mit dem die Iteration verlassen wird) oder ein
Symbol aus sux (mit dem die Iteration ebenfalls verlassen wird; in diesem Fall
wiirden beim Parsen von p Folgefehler gemeldet, die aber unterdriickt werden).

Beispiel

AbschliefSend sehen wir uns nun ein Beispiel an, bei dem die Muster fir alle
EBNF-Konstrukte (Alternativen, Optionen und Iterationen) zum Einsatz kom-
men. Fiir die Grammatik

X=aYlb{cd.
Y = [b] d.

sehen die Parsermethoden mit Fehlerbehandlung wie folgt aus (fiir die Berechnung
der Fangsymbolmengen wird aus Lesbarkeitsgriinden wieder Pseudocode verwen-

det):

private static void Y (BitSet sux) {
if (sym !=b && sym !=d) error("invalid Y", {b, d} U sux);
if (sym == b) scan();
check(d, sux);
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private static void X (BitSet sux) {
If (sym != a && sym !=b) error("invalid X", {a, b} U sux);
if (sym ==a) {
scan(); Y(sux);
} else if (sym == b) {
scan();
for (;;) {
if (sym ==c) {
scan();
check(d, {c} L sux); // cis also a successor of d
} else if (sym e sux) {
break;
}else {
error("c expected", {c} U sux);

}

Zusammenfassung

Die Fehlerbehandlung mit allgemeinen Fangsymbolen ergibt einen guten und
raschen Wiederaufsatz. Sie ist systematisch anwendbar, indem fiir die Erkennung
von Terminalsymbolen, Nonterminalsymbolen, Alternativen, Optionen und Itera-
tionen vertraute Muster verwendet werden.

Der Nachteil dieser Fehlerbehandlungstechnik ist allerdings, dass sie einiger-
mafSen kompliziert ist, den Parsercode aufbliht und die Analyse (auch fehlerfreier)
Programme bremst, da laufend Fangsymbolmengen berechnet und den Parser-
methoden mitgegeben werden mussen.

3.4.3 Fehlerbehandlung mit speziellen Fangsymbolen

Bei dieser Fehlerbehandlungstechnik erfolgt der Wiederaufsatz nach Syntaxfehlern
nur an besonders »sicheren« Stellen, d.h. an Stellen, an denen Schliisselworter
erwartet werden, die an keiner anderen Stelle der Grammatik vorkommen. Solche
Stellen sind zum Beispiel:

Q der Beginn einer Anweisung, an dem Schliisselworter wie if oder while
erwartet werden, oder

Q der Beginn einer Deklaration, an dem Schlisselworter wie public, static oder
void erwartet werden.

Wenn wir ein if sehen, wissen wir, dass wir am Beginn einer Anweisung sind, weil
dieses Symbol sonst nirgends in der Grammatik vorkommt. Wenn wir ein void
sehen, wissen wir, dass eine Deklaration beginnt.
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Wir berechnen fiir jede dieser Stellen die Menge der dort erwarteten Symbole
als Fangsymbolmengen. Allerdings kann am Beginn einer Anweisung oder einer
Deklaration auch das Symbol ident vorkommen, das kein sicheres Fangsymbol ist,
weil ident auch an vielen anderen Stellen der Grammatik vorkommen kann. Daher
nehmen wir ident aus der Menge der Fangsymbole heraus.

An jeder dieser Synchronisationsstellen fiigen wir in den Parser folgenden
Code ein (in Pseudocode):

if (sym ¢ expectedSymbols) {
error(...); // no parameter for successors; no synchronization in error
while (sym ¢ safeExpectedSymbols L {eof}) scan(); // synchronization
errDist = 0;

}

Wenn an der Synchronisationsstelle keines der dort erwarteten Symbole im Ein-
gabestrom vorliegt, melden wir einen Fehler. AnschliefSend tiberlesen wir Symbole
des Quellprogramms, bis ein »sicheres« Fangsymbol auftritt. Mit diesem kann
dann die Syntaxanalyse fortgesetzt werden. Beim Uberlesen stoppen wir auch mit
eof, um eine Endlosschleife zu vermeiden.

Diese Technik hat den Vorteil, dass den Parsermethoden und der Methode error
keine Fangsymbolmengen mitgegeben werden miissen. Die Fangsymbolmengen an
den Synchronisationsstellen konnen statisch aus der Grammatik berechnet werden
und missen nicht zur Laufzeit gebildet werden, was den Parsercode kompakt halt
und zur Effizienz des Parsers beitragt. Nach Auftreten eines Syntaxfehlers lduft der
Parser einfach weiter, bis er zur nichsten Synchronisationsstelle kommt, an der
dann der Wiederaufsatz stattfindet.

Sehen wir uns nun zum Beispiel die Synchronisationsstelle am Beginn einer
Anweisung an. Die dort erwarteten Symbole (ident, if, while, ...) werden am Beginn
des Parsers in einer globalen Variablen firstStat gespeichert:

private static BitSet firstStat = new BitSet();

firstStat.set(ident);
firstStat.set(if_);
firstStat.set(while_);

Ferner bilden wir eine »sichere« Fangsymbolmenge syncStat, die identisch zu firstStat
ist, aber kein ident enthilt, da dies ein unsicheres Fangsymbol wire; dafiir figen
wir eof als Fangsymbol hinzu:

private static BitSet syncStat;

syncStat = (BitSet) firstStat.clone();
syncStat.clear(ident);
syncStat.add(eof);
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Die Parsermethode fiir Statement sieht dann wie folgt aus:

private static void Statement() {
if (! firstStat.get(sym)) { // synchronization
error("invalid start of statement");
while (! syncStat.get(sym)) scan();
errDist = 0;

}
/Il parse Statement
if (sym ==if_) {
scan();
check(lpar); Condition(); check(rpar);
Statement();
if (sym == else_) { scan(); Statement(); }
} else if (sym == while_) {

}

Wie man sieht, findet die Fehlerbehandlung samt Synchronisation lediglich am
Beginn von Statement statt. Der Rest des Parsercodes bleibt davon unberiihrt. Es
werden dort keine Fangsymbolmengen berechnet und auch nicht an die Parser-
methoden oder an check als Parameter iibergeben. Der Parsercode wird somit nicht
aufgeblaht und bleibt effizient.

Auch die Methode error bekommt keine Fangsymbolmenge mit und tiberliest
auch keine fehlerhaften Symbole, da dies an den Synchronisationsstellen (z.B. am
Beginn von Statement) geschieht. Die Heuristik mit der Fehlerdistanz wird wie oben
beschrieben eingesetzt, um Folgefehlermeldungen zu unterdriicken.

private static void error (String msg) {
if (errDist >= 3) {
System.out.printin("line " + la.line + ", col " + la.col + ": " + msg);
errors++;

}

errDist = 0;

}

Sehen wir uns nun den Wiederaufsatz anhand der Analyse des folgenden fehler-
haften MicroJava-Programmstiicks an:

ifa>b,max=a;

Der Parser betritt Statement (siche oben) mit dem Symbol if. Da if ein gultiger State-
ment-Anfang ist, wird kein Fehler gemeldet und if wird mit scan() erkannt. Beim
Aufruf von check(lpar) wird ein Fehler gemeldet, da das nichste Symbol ein ident ist.
Die Fehlermeldung lautet "( expected". Der Parser setzt nun einfach fort und ruft
Condition() auf, wodurch das Programmstiick a > b korrekt erkannt wird. Beim an-
schlieffenden Aufruf von check(rpar) wird wieder ein Fehler gemeldet (") expected”).
Der Parser setzt wieder fort, ruft Statement() auf und kommt zur Synchronisations-
stelle. Das Vorgriffssymbol comma ist kein gultiger Statement-Anfang, weshalb error
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aufgerufen wird. Da aber der letzte Fehler weniger als drei Symbole zuriickliegt,
wird die Fehlermeldung unterdriickt (Folgefehler). Der Parser iiberliest nun Sym-
bole, bis ein Fangsymbol aus syncStat auftritt, was erst beim Strichpunkt der Fall
ist. Ein Strichpunkt ist ein giltiger Statement-Anfang (leere Anweisung), mit dem
das Parsen von Statement fortgesetzt werden kann. Der Wiederaufsatz ist somit ge-
glickt, und die fehlenden Klammern rund um a > b wurden als Fehler gemeldet.
Das Programmstiick , max = a wurde tiberlesen, und es wird mit dem Strichpunkt
fortgesetzt.

Man sieht, dass bei der Fehlerbehandlung mit speziellen Fangsymbolen nur an
weniger Stellen synchronisiert wird und unter Umstinden Programmstiicke vor
dem Wiederaufsatz iiberlesen werden. Dafiir ist diese Technik wesentlich einfacher
als die Fehlerbehandlung mit allgemeinen Fangsymbolen und fihrt zu kom-
pakterem und effizienterem Parsercode.

Synchronisation am Beginn einer Iteration

Die oben beschriebene Technik lisst sich allerdings noch verbessern. Wenn eine
Synchronisationsstelle am Beginn einer Iteration liegt, kann es zu einem subopti-
malen Wiederaufsatz kommen. Sehen wir uns als Beispiel die Produktion von Block
an:

Block = "{" {Statement} "}".
Die Parsermethode dazu sieht wie folgt aus (in Pseudocode):

private static void Block() {
check(lbrace);
while (sym e First(Statement)) {
Statement();
}
check(rbrace);

}

Wenn nun aber nach Ibrace kein giiltiger Statement-Anfang kommt, wird die Schleife
gar nicht betreten und die Synchronisationsstelle in Statement wird nicht erreicht.
Dadurch wird der Wiederaufsatz behindert. Man kann dieses Problem beheben,
indem man die Parsermethode wie folgt umschreibt:

private static void Block() {
check(lbrace);
while (sym ¢ {rbrace, eof}) {
Statement();

}

check(rbrace);
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Anstatt zu priifen, ob sym ein terminaler Anfang von Statement ist, wird gepriift, ob
es ein terminaler Nachfolger der Anweisungsfolge ist (oder eof, um eine Endlos-
schleife zu vermeiden). Dadurch wird die Schleife auch betreten, wenn sym kein
terminaler Anfang von Statement ist, und die Synchronisationsstelle in Statement
wird erreicht. Dort wird bei einem Fehler bis zum nachsten Statement-Anfang tiber-
lesen, und die Analyse kann damit fortfahren. Allerdings miissen wir in syncStat
auch das Symbol rbrace aufnehmen, damit das Uberlesen auch mit diesem Symbol
stoppt. Es ist also ein gewisses » Tuning« der Fehlerbehandlung notig.

Zusammenfassung

Die Fehlerbehandlung mit speziellen Fangsymbolen greift nur an wenigen Stellen
in den Parsercode ein. Es wird nur an Stellen synchronisiert, an denen besonders
»sichere« Terminalsymbole erwartet werden, die nirgendwo sonst in der Gramma-
tik vorkommen. Der Rest des Parsers bleibt unveriandert. Dadurch bleibt der
Parsercode kompakt und effizient.

Allerdings ist diese Technik nicht ganz so systematisch wie die Fehlerbehand-
lung mit allgemeinen Fangsymbolen und erfordert gewisse Erfahrung und manch-
mal auch ein wenig » Tuning«, um die richtigen Fangsymbolmengen zu bilden.

Der Parser des MicroJava-Compilers verwendet aus den oben geschilderten
Griinden die Fehlerbehandlung mit speziellen Fangsymbolen.

3.5 Ubungsaufgaben
1. Kellerautomat. Zeichnen Sie den Kellerautomaten fiir die Grammatik
E=xIE"+"x.

Geben Sie wie im Beispiel auf Seite 43 an, wie der Eingabesatz x + x analysiert
wird und welche Zustiande bei jedem Analyseschritt im Keller stehen.

2. Rekursiver Abstieg (1). Schreiben Sie eine Parsermethode fiir die Produktion
Assignment = ident "=" Expr ";" .

Verwenden Sie (hier und in den nachfolgenden Aufgaben) die auf Seite 35
deklarierten Tokencodes. Sie brauchen keine Fehlerbehandlung zu implemen-
tieren.

3. Rekursiver Abstieg (2). Schreiben Sie Parsermethoden fiir folgende Produk-
tionen:

VarDecl = ("static" | "final") Type ident {"," ident} *;".
Type =ident.
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Rekursiver Abstieg (3). Schreiben Sie Parsermethoden fiir folgende Produk-
tionen:

MethodCall =ident "(" [ Parameters]")" ";".
Parameters = Par {"," Par}.
Par =["out" | "ref"] ident.

Rekursiver Abstieg (4). Schreiben Sie Parsermethoden fiir folgende Produk-
tionen:

Signature = ["public" | "private"] ("void" | Type) ident "(" [ Param {"," Param}]")" ";".
Type =ident ['[" "]"].
Param = Type ident.

Rekursiver Abstieg (5). Schreiben Sie Parsermethoden fiir folgende Produk-
tionen:

EnumType = Visibility "enum" ident "{" [IdentList ] "}".
Visibility =~ =[ "public" | "private" ].
IdentList  =ident {"," ident}.

LL(1)-Bedingung (1). Gegeben sei folgende Grammatik:

Decl = Type Variable *;"

| Decl Type Variable ";".
Type = "int"

| "string"
| Type "*".
= ident

|

ident "[" "]".

Variable

a) Finden Sie alle LL(1)-Konflikte.
b) Formen Sie die Grammatik so um, dass sie LL(1) ist.

LL(1)-Bedingung (2). Gegeben sei folgende Grammatik:

DeclStatList= DeclStat | DeclIStatList DeclStat.

DeclStat = Declaration | Statement.
Declaration = Type ident Il;u.
Type ="int" | ident.

Statement = ident "=" Expr ";".

a) Finden Sie alle LL(1)-Konflikte.
b) Formen Sie die Grammatik so um, dass sie LL(1) ist.

LL(1)-Bedingung (3). Gegeben sei folgende Grammatik (back, contents, cover,
index, intro, page und preface sind Terminalsymbole):

Book = cover Heading Body back.
Heading = [preface] contents.

Body = {Chapter} Chapter [index].
Chapter = intro | Chapter page.
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10.

11.

12.

a) Finden Sie alle LL(1)-Konflikte.
b) Formen Sie die Grammatik so um, dass sie LL(1) ist.

Syntaxfeblerbebandlung mit allgemeinen Fangsymbolen. Schreiben Sie fiir fol-
gende Grammatik Parsermethoden und implementieren Sie dabei eine Fehler-
behandlung mit allgemeinen Fangsymbolen (Abschnitt 3.4.2). Sie konnen die
Mengenoperationen in Pseudocode formulieren.

A={bCld}.
C=[c]e.

A ist das Startsymbol, dessen Nachfolger eof ist.

Syntaxfeblerbebandlung mit speziellen Fangsymbolen. Schreiben Sie fur fol-
gende Grammatik Parsermethoden und implementieren Sie dabei eine Fehler-
behandlung mit speziellen Fangsymbolen (Abschnitt 3.4.3).

Program = "program" ident {Declaration} "{" {Statement} "}".
Declaration = ("public" | "private") Type ident ";".
Type =ident ['[" "]"].

Da public und private Schliisselworter sind, die nur am Anfang einer Deklaration
vorkommen, ist der Deklarationsanfang ein guter Synchronisationspunkt. Die
Parsermethode fiir Statement brauchen Sie nicht zu implementieren.

Implementierung des Parsers. Implementieren Sie den vollstindigen Parser
von MicroJava gemif§ der Grammatik in Anhang A. Implementieren Sie eine
Fehlerbehandlung mit speziellen Fangsymbolen und wihlen Sie den Beginn
von Deklarationen (in Program) sowie den Beginn von Statement als Synchroni-
sationsstellen.

Laden Sie anschliefend von [Download] die Datei TestParser.zip herunter
und testen Sie damit Thren Parser. Es sollten dabei alle in der Beispieldatei
BuggyParserinput.mj (in TestParser.zip) enthaltenen Syntaxfehler gemeldet werden.
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Vorwort

Compiler bauen? Das machen doch nur grofSe Firmen wie Microsoft, Google oder
Oracle. Das stimmt, aber fast alle Informatikerinnen und Informatiker scheinen ir-
gendwann einmal den Wunsch zu verspiiren, eine eigene Programmiersprache zu
entwerfen, und sei es nur eine domanenspezifische Sprache oder eine Kommando-
sprache fiir spezifische Zwecke. Natiirlich moéchte man dann auch einen Compiler
dafiir schreiben. Dieser Wunsch scheitert oft daran, dass das notige Compilerbau-
Wissen fehlt oder die in einschliagigen Biichern beschriebenen Techniken zu kom-
pliziert sind und sich vor allem mit fortgeschrittenen Themen wie Optimierung,
Registerallokation oder den Details der Codeerzeugung beschiftigen.

Dabei sind die Grundlagen des Compilerbaus einfach — jeder kann sie erlernen
und zu seinem Methodenrepertoire hinzuftigen. Wihrend Compiler fir Program-
miersprachen wie Java oder C/C++ tatsiachlich nur von grofsen Firmen entwickelt
werden, gibt es viele Aufgaben (auch aufSerhalb des eigentlichen Compilerbaus),
die sich mithilfe elementarer Techniken einfach und elegant 16sen lassen. Im Prin-
zip kann man diese Techniken immer dann anwenden, wenn eine strukturierte
Eingabe vorliegt, die durch eine Grammatik beschrieben werden kann. Beispiele
dafiir sind einfache Kommandosprachen, aber auch die Verarbeitung von Konfi-
gurationsdateien, Logdateien, Stiicklisten oder Messdatenreihen.

Dieses Buch zeigt, wie es geht. Es behandelt die praxisrelevanten Grundlagen
des Compilerbaus, von der lexikalischen Analyse iiber die Syntaxanalyse bis zur
Semantikverarbeitung und zur Codeerzeugung. Weitere Themen sind die Beschrei-
bung von Ubersetzungsprozessen durch attributierte Grammatiken sowie der Ein-
satz eines Compilergenerators zur automatischen Erzeugung der Kernteile eines
Compilers. Gerade diese letzten beiden Themen sind in der Praxis hochst relevant,
obwohl man sie in vielen Compiler-Biichern nicht findet.

Zur Syntaxanalyse wird in diesem Buch der rekursive Abstieg verwendet, ein
einfaches Top-down-Verfahren, das auch per Hand (d.h. ohne Werkzeuge) imple-
mentiert werden kann. Zur Abrundung wird allerdings am Ende des Buches auch
die Bottom-up-Syntaxanalyse vorgestellt, die zwar machtiger, aber auch aufwendi-
ger ist als der rekursive Abstieg.

Techniken versteht man erst so richtig, wenn man sie auf ein konkretes Bei-
spiel anwendet. Daher wird im Buch als durchgingiges Fallbeispiel ein Compiler
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fiir MicroJava — eine einfache Java-ahnliche Programmiersprache — entwickelt, der
ausfiithrbaren Bytecode — dhnlich dem Java-Bytecode — erzeugt. Der vollstindige
Quellcode dieses Compilers kann von [Download] heruntergeladen und studiert
werden. Als Implementierungssprache fiir den Compiler sowie fiir alle Beispiele in
diesem Buch wird Java verwendet.

Als Zielmaschine des Compilers wird eine vereinfachte Java Virtual Machine
(JVM) verwendet, nimlich die MicroJava Virtual Machine (WJVM), die einfach ge-
nug ist, um nicht in Details zu ersticken, aber auch realistisch genug, um damit die
Techniken der Codeerzeugung zu erlernen. Die uJVM besitzt als Instruktionssatz
einen Bytecode, der sich an den Bytecode der JVM anlehnt. Ein Interpreter fur die-
sen Bytecode wird ebenfalls zur Verfigung gestellt. Durch das Studium der
Codeerzeugung lernt man auch viel uber die Funktionsweise eines Rechners, was
ein weiterer Grund ist, sich mit Compilerbau zu beschaftigen.

Am Ende jedes Kapitels gibt es Ubungsaufgaben zu den behandelten Themen.
Musterlosungen dazu sind unter [Download] zu finden. Man sollte versuchen, die
Ubungen zu bearbeiten, weil man dadurch die behandelten Techniken besser ver-
steht. Aber selbst wenn man nicht die Zeit findet, die mehr als 70 Ubungsaufgaben
selbst zu 16sen, sollte man sich zumindest die Musterlosungen ansehen, weil sie zu-
satzliche Beispiele zu den einzelnen Kapiteln darstellen.

Das Buch entstand aus einer Compilerbau-Vorlesung, die ich seit vielen Jahren
an der Johannes Kepler Universitit Linz sowie an der Oxford Brookes University
in England halte. Es kann als begleitende Unterlage zu einer einfithrenden Compi-
lerbau-Vorlesung verwendet werden, an die sich dann eine fortgeschrittene Vorle-
sung mit Themen wie Optimierung oder Registerallokation anschliefSen kann. Die
Powerpoint-Folien der diesem Buch zugrunde liegenden Vorlesung werden unter
[Download] zur Verfiigung gestellt. Das Buch kann aber auch zum Selbststudium
verwendet werden, da es alle Techniken beschreibt, die fir den Bau compilerdhn-
licher Werkzeuge in der Praxis benotigt werden.

Ich mochte an dieser Stelle meinem ehemaligen Lehrer und Kollegen Prof.
Niklaus Wirth (ETH Ziirich) fiir das Geleitwort zu diesem Buch danken. Er ist ein
Meister des Compilerbaus, von dem ich viele Techniken iibernommen habe. Eben-
falls bedanken mochte ich mich beim dpunkt.verlag fiir die wie immer hervorra-
gende Begleitung dieses Buchprojekts und den ausgezeichneten Lektoratsservice.

Hanspeter Mossenbock
Linz, im Dezember 2023

[Download] hitps://ssw.jku.at/CompilerBuch/
QO Vorlesungsfolien
O Quelltext des MicroJava-Compilers
0O Musterlosungen zu den Ubungsaufgaben
Q Weitere Materialien



Inhaltsverzeichnis
1 Uberblick 1
1.1 Geschichte des Compilerbaus ........... ... . ... 2
1.2 Dynamische Struktur eines Compilers .......................... 5
1.3 Statische Struktur eines Compilers . .. ..... ... ..o, 10
1.4  Grammatiken . ...........iiiiiii i e e 10
1.5  Syntaxbdume . ... ... .. e e 19
1.6 MICroJava . ...t i e e 22
1.7 Ubungsaufgaben ............ ... iiiiiiiiii i 23
2 Lexikalische Analyse 27
2.1  Regulire Grammatiken und endliche Automaten ................ 28
2.2 Der Scanner als endlicher Automat ........................... 32
2.3 Implementierung des Scanners ... ........coutiitinnintennan.. 34
2.4 Ubungsaufgaben .......... ... ... i 39
3 Syntaxanalyse 41
3.1  Kontextfreie Grammatiken und Kellerautomaten ................ 41
3.2 Rekursiver Abstieg . ...... . e 46
3.3  LL(1)-Eigenschaft ........ ... ... . .. 57
3.4 Syntaxfehlerbehandlung .......... ... ... ... ... .. . ... 63
3.4.1 Fehlerbehandlung im PanicMode ...................... 64
3.4.2 Fehlerbehandlung mit allgemeinen Fangsymbolen . ......... 64
3.4.3 Fehlerbehandlung mit speziellen Fangsymbolen ........... 72
3.5 Ubungsaufgaben ............... ... 76
4 Attributierte Grammatiken 79
4.1 Bestandteile ... ... 80
4.2 Anwendungsbeispiele . ..... ... .. e 82
4.3 Ubungsaufgaben .......... ... 0.t 89



Ix_ Inhaltsverzeichnis
5 Symbolliste 93
5.1 Objektknoten .. ....ooiii i e 94
5.2 SCOPEKNOLEN . vttt e 99
5.3 Strukturknoten . ... ... e 104
5.4 Typprifungen .. ........iii i e 106
5.5  Losen von LL(1)-Konflikten mittels der Symbolliste ............. 109
5.6 Initialisierung der Symbolliste . .. ....... ... ... .. 111
5.7 Ubungsaufgaben ........ ... ... i it 112
6 Codeerzeugung 115
6.1 Die MicroJava-VM . . ... e 117
6.1.1 Speicherbereiche .. ...... ... ... . ... . i .. 118
6.1.2  Instruktionssatz .. .........c.euuirenenenennenenen. 121
6.2  Codespeicher . ... ... 132
6.3  Operanden der Codeerzeugung . . .. ......ovuvirvnnennennn... 133
6.4 Ladenvon Werten . .........cuuiiuimnintnnennennennennn 136
6.5  Ausdriicke . ... e 141
6.6 ZUWEISUNZEN . ot vttt ettt et e ee e et emee e 145
6.7 Springeund Marken ........ ... .. ... 147
6.8  Ablaufkontrollstrukturen ......... ... .. .. . i 153
6.8.1 while-Anweisung ......... ... ... . 153
6.8.2 f-AnWeisung . ... ... e 154
6.8.3 break-Anweisung . ........ .. i e 155
6.8.4 Kurzschlussauswertung boolescher Ausdriicke ........... 156
6.9 Methoden ... ..o i e e 159
6.10  Objektdatei . . .. ..ottt e 165
6.11 Ubungsaufgaben . ........ ... ... i, 166
7 Der Compilergenerator Coco/R 169
7.1 Scannerbeschreibung ............ .. ... . .. . . i, 173
7.2 Parserbeschreibung . ....... ... ... . 177
7.3  Fehlerbehandlung .......... ... ... ... . . . 182
7.4  LL(1)-Konflikte .. ...ttt it e 185
7.5 Beispiele ...t e 188
7.5.1 Lesen eines Bindrbaums ............................ 188
7.5.2  Fragebogengenerator ...............iiiiiiiiiaanann 191
7.5.3 Abstrakte Syntaxbdaume ............ ... ... . ... 195
7.6 Ubungsaufgaben ......... ... ... 0t 205



Inhaltsverzeichnis

8.1
8.2
8.3
8.4
8.5
8.6
8.7

Al
A2
A3
A4
A5

B.1
B.2

Exkurs: Bottom-up-Syntaxanalyse

Arbeitsweise eines Bottom-up-Parsers .............. ... .....
LR-Grammatiken .............iuiintintennennennnnnans
LR-Tabellenerzeugung . ... ... v i
LR-Tabellenverkleinerung ............. ... i ..
Semantikanschluss .. ... ... ... L
LR-Fehlerbehandlung ............. ... ... ..o ..
Ubungsaufgaben .......... ... ... it

Die Sprache MicroJava

Lexikalische Struktur . .. ... ... . L
1) 81D QN
Semantik . ... .. e
Kontextbedingungen . .......... ..ot
Implementierungsbeschrankungen ... ......................

Der MicroJava-Compiler

Uberblick . v oot et e e

Schnittstellen der Compilerklassen ........................

Literatur

Index

209

209
214
217
225
228
232
239

241

241
241
242
243
246

247

247
248

253

255



	01_U1
	02_Geleitwort
	03_Kapitel 1
	04_Kapitel 3
	05_Vorwort IHV
	06_U4



