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Vorwort

Die Ubersetzung von Programmiersprachen ist eine wohldefinierte aber dennoch kom-
plexe Aufgabe. Zur Beherrschung dieser Komplexitdt wurde eine Zerlegung in einzelne
Ubersetzungsaufgaben entwickelt, die heute in dieser oder dhnlicher Form in den meisten
Ubersetzern verwendet wird. In dieser Vorlesung werden die einzelnen Ubersetzungsauf-
gaben und die bekannten Losungsansétze dazu vorgestellt. Im Einzelnen werden behan-
delt:

e Programmiersprachen, Interpreter, Ubersetzer

Lexikalische Analyse

Syntaktische Analyse

Semantische Analyse
e Codeerzeugung

Dieses Skript ist eine iiberarbeitete Fassung einer Mitschrift, die urspriinglich von Klaas
Ole Kiirtz in ITEX gesetzt wurde. Ich danke Herrn Kiirtz fiir die IXTEX-Vorlage und seine
Zustimmung, diese weiterzuverwenden, und FEike Schulz fiir eine weitere Mitschrift. Au-
ferdem danke ich Stefan Junge, Fabian Reck und besonders Bjérn Peemdller fiir Hinweise
und Korrekturen zu diesem Skript.

Noch ein wichtiger Hinweis: Dieses Skript soll nur einen Uberblick iiber das geben, was
in der Vorlesung gemacht wird. Es ersetzt nicht die Teilnahme an der Vorlesung, die
zum Verstindnis der Konzepte und Techniken des Ubersetzerbaus wichtig ist. Ebenso
wird fiir ein vertieftes Selbststudium empfohlen, sich die in der Vorlesung angegebenen
Lehrbiicher anzuschauen.

Kiel, Februar 2015 Michael Hanus

P.S.: Wer in diesem Skript keine Fehler findet, hat sehr unaufmerksam gelesen. Ich bin fiir
alle Hinweise auf Fehler dankbar, die mir personlich, schriftlich oder per E-Mail mitgeteilt
werden.
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1. Einfiihrung

Es existieren zahlreiche Lehrbiicher zu dem Thema der Vorlesung, allerdings keines, was
exakt die Vorlesungsinhalte abdeckt. Aus diesem Grund sind hier einige empfehlenswerte
Biicher aufgefiihrt:

e A. Aho, R. Sethi, J.Ullman: Compilerbau (Teil 1 + 2), Oldenbourg, 1999

e A. Aho, M. Lam, R. Sethi, J.Ullman: Compilers: principles, techniques, and tools
(2nd ed.), Pearson Education, 2007

e A. Appel: Modern compiler implementation in ML, Cambridge UP, 1997
e R.H. Giiting, M. Erwig: Ubersetzerbau, Springer 1999
o W. Waite, G. Goos: Compiler Construction, Springer, 1984

e R. Wilhelm, D. Maurer: Ubersetzerbau: Theorie, Konstruktion, Generierung, Sprin-
ger, 1992

e N. Wirth: Grundlagen und Techniken des Compilerbaus, Oldenbourg, 2008

Das Buch von Andrew Appel behandelt dabei am besten die Vorlesungsinhalte.

1.1. Was ist ein Ubersetzer?

Ein Ubersetzer /Compiler ist selbst ein Programm, das jedem Programmiersprachen-
programm (Quellprogramm) ein semantisch dquivalentes Maschinensprachenprogramm
(Zielprogramm) zuordnet. Hierbei ist die zu tibersetzende Programmiersprache PS meist
eine héhere Programmiersprache, wie z.B.:

e imperative Programmiersprachen (dies bildet den wesentlichen Inhalt dieser Vor-
lesung) mit Konstrukten wie Wertzuweisung, Kontroll- und Datenstrukturen, Mo-
dule, Klassen

e deklarative Programmiersprachen: funktionale, logische Sprachen
e nebenlaufige Programmiersprachen: parallele, verteilte Prozesse

Die Maschinensprache MS (im Allgemeinen fiir einen von-Neumann-Rechner) ist ausge-
legt z.B. auf:

e CISC-Rechner (complex instruction set computers) stellen relativ viele Befehle zur
Verfiigung, wobei die einzelnen Befehle komplex sein kénnen



e RISC-Architekturen (reduced instruction set computers) haben einen kleineren,
einfacheren Befehlssatz, dafiir werden die Befehle aber in der Regel schneller abge-
arbeitet (u.a. durch Pipelining)

e Parallel-Rechner, beispielsweise SIMD (single instruction, multiple data) oder
MIMD (multiple instruction, multiple data)

Die Aufgaben eines Ubersetzers bestehen aus dem Erkennen der Syntax eines Pro-
gramms und dem Erkennen der Semantik (Ubersetzung in ein semantisch #quivalentes
Programm). Ubersetzer sind komplexe Programme, die hohe Korrektheitsanforderun-
gen erfiillen miissen (beispielsweise bei sicherheitskritischen Systemen). Daher werden
Ubersetzer realisiert durch eine geeignete Struktur und geeignete Spezifikationsmetho-
den.

1.2. Struktur von Ubersetzern

Die typische Struktur eines Ubersetzers sicht wie folgt aus:



Quellprogramm

Y

’ Lexikalische Analyse

Y

Tokenfolge

Y

Syntaktische Analyse

Ableitungsbaum
Y
Parbmg—Aktlonen
| \

Abstrakter Syntaxbaum

Semantische Analyse

Symboltabelle

Y

Annotierter Syntaxbaum

Y

Zwischencodeerzeugung

Y

Zwischencode

Y

Codeauswahl, Analyse, Optimierung, Registerauswahl

Y

Assemblercode

Y

Assemblierer, Linker

Y

Zielprogramm



Bei der syntaktischen Analyse, den Parsing-Aktionen sowie der semantischen Analyse
wird die Symboltabelle benutzt und verandert (angedeutet durch Doppelpfeile), bei der
Zwischencodeerzeugung wird sie nur benutzt.

Die einzelnen Phasen des Ubersetzungsvorgangs beinhalten folgende Aufgaben:

lexikalische Analyse: Zweck ist die Erkennung von zusammengehorigen Symbo-
len, Kommentaren etc. Spezifikationsmethoden hierfiir sind regulére Ausdriicke, die
mit Hilfe endlicher Automaten implementiert werden kénnen.

syntaktische Analyse: Dient der Erkennung der Programmstruktur, Spezifika-
tionsmethoden sind kontextfreie Grammatiken, die durch Kellerautomaten imple-
mentiert werden kénnen.

Parsing-Aktionen: Zur Vereinfachung der Programmstruktur (Entfernen von se-
mantisch irrelevanten Inhalten)

semantische Analyse: Erkennen von Kontextabhiangigkeiten (Zuordnung zwi-
schen Definition und Verwendung, Typanalyse, etc.)

Ab hier wird ein Programm als korrekt akzeptiert.

Zwischencodeerzeugung: Erzeugung von vereinfachtem, maschinenunabhéngi-
gen Code (dies ist wichtig fiir die Portabilitét)

Bis hier ist das Ubersetzungsverfahren maschinenunabhdngig.
Codeerzeugung: Erzeugung des konkreten Maschinencodes

Assembler: Auflésung von Adressen

Als Frontend bezeichnet man den maschinenunabhéngigen Teil des Compilers bis zum
Zwischencode, alles weitere wird als Backend bezeichnet. Hiufig existiert ein Ubersetzer
in Form eines Frontends mit mehreren Backends fiir unterschiedliche Architekturen.

Die Begriffe One-Pass- oder n-Pass-Compiler geben an, wie oft der Compiler iiber
den Quellcode lauft (bzw. heute iiber den Ableitungsbaum). Frither wurden One-Pass-
Compiler bevorzugt, was durchaus Einfluss auf die Syntax der Sprache hatte (z.B. bei
Pascal mittels Vorwértsreferenzen FORWARD).

Die Ziele der Vorlesung sind:

Grundlegende Techniken/Methoden des Ubersetzerbaus kennenlernen
Anwendung von Theorie (z.B. Theoretische Informatik) in der Praxis

Ubersetzer als Beispiel eines guten Softwareentwurfs

Die Implementierungssprache in dieser Vorlesung ist die funktionale Sprache Haskell,
denn funktionale Sprachen sind besonders gut fiir Ubersetzungsaufgaben geeignet. Wir
verwenden dabei den Haskell2010-Standard, als Haskell-Implementierung kann z.B. der
Glasgow Haskell Compiler (GHC) benutzt werden, der fiir zahlreiche Systeme frei ver-
fiigbar ist (siehe auch die Einfiihrung zu Haskell im Anhang A).



1.3. Eine einfache Beispielsprache: Simple

Als Beispiel fiir eine einfach zu iibersetzende Beispielsprache verwenden wir Simple, die
nur Zuweisungen, einfache Ausdriicke (mit Seiteneffekten) und Anweisungssequenzen er-
laubt und definiert ist durch eine kontextfreie Grammatik (hierbei wird die konkrete
Syntax von Zahlen und Bezeichner weggelassen, d.h. diese sind Terminalsymbole fiir

diese Grammatik):

Regel Regelname
Stm  —  Stm; Stm CompoundStm
Stm — Id := Exp AssignStm
Stm  —  print(LzplList) | PrintStm
Exp —  Num NumExp
Exp — Id IdExp
Exp —  Exp BinOp Exp | OpExp
Exp —  (Stm, Ezp) EseqExp
ExpList —  Exp, Faplist PairExpList
FExpList —  FExp LastExpList
BinOp — + Plus
BinOp — % Times
BinOp — - Minus
BinOp —> Div

Die Semantik von Simple sollte intuitiv klar sein.

BEeispIEL: Die folgende Zeichenfolge ist ein einfaches Simple-Programm:

a =

Ein Ablauf dieses Programms erzeugt die Ausgabe

87
80

5+3; b := (print(a, a-1), 10%*a); print(b)

Wenn dieses Programm in einem Ubersetzer oder Interpreter verarbeitet werden soll,
wird dessen Struktur als Ableitungsbaum dargestellt. In unserem Fall kénnte dieser wie
folgt aussehen (wobei wir in den inneren Knoten den Regelbezeichner schreiben):

10



CompoundStm
CompoundStm

Diese Baumstrukturen kann man in einer funktionalen Programmiersprache wie Haskell
mittels folgender Datentypen darstellen:

type Id = String

data BinOp = Plus | Minus | Times | Div
deriving (Eq, Show)
data Stm = CompoundStm Stm Stm
| AssignStm Id Exp
| PrintStm [Exp]
deriving (Eq, Show)

data Exp = NumExp Int
| IdExp 1Id

| OpExp Exp BinOp Exp
| EseqExp Stm Exp

deriving (Eq, Show)

Das obige Beispielprogramm bzw. sein Ableitungsbaum kénnte dann durch den folgenden
Ausdruck/Datenterm dargestellt werden:

CompoundStm
(AssignStm "a" (OpExp (NumExp 5) Plus (NumExp 3)))
(CompoundStm
(AssignStm
llbll
(EseqExp (PrintStm [IdExp "a",
OpExp (IdExp "a") Minus (NumExp 1)])

11



(OpExp (NumExp 10) Times (IdExp "a"))))
(PrintStm [IdExp "b"1))

Damit ist die Funktionalitdt der lexikalischen und syntaktischen Analyse leicht erklérbar:
es ist eine Funktion vom Typ

String — Stm

Bevor wir zeigen, wie man eine solche Funktion implementieren kann, diskutieren wir die
Begriffe von Programmiersprache, Interpreter und Ubersetzer und deren Zusammenhén-

ge.

12



2. Grundlagen

2.1. Programmiersprachen

Programmiersprachen basieren auf einem Zeichenvorrat wie ASCII, wir definieren daher
A als die Menge aller Zeichenketten iiber diesem Vorrat, z.B. A = ASCII* oder A =
UNICODE*.

DEFINITION: Eine Programmiersprache L ist eine partielle Funktion!
L:A—-» (A" - A)

Der Definitionsbereich einer Programmiersprache ist die Menge der syntaktisch zulds-
sigen L-Programme L-Prog. Sei | € L-Prog. Dann ist L(I) (im folgenden einfach LI
geschrieben) eine Funktion Li: A* —e» A, eine Ein-/Ausgabefunktion, die Semantik
des Programms [ in der Sprache L.

Die syntaktische bzw. semantische Analyse dient dann der Erkennung, ob [ € L-Prog
gilt. Ublich sind folgende Forderungen an eine Programmiersprache:

1. L-Prog C A ist eine entscheidbare Teilmenge (d.h. die syntaktische und die seman-
tische Analyse ist berechenbar)

2. Ll: A* > A ist partiell rekursiv (turing-berechenbar, d.h. die Semantik von [ ist
implementierbar)

Falls L eine Datenbankanfragesprache ist (z.B. L = SQL), dann muss meist auch Ll
entscheidbar sein fiir alle Anfrageprogramme [ € L-Prog, d.h. die Anfragen miissen auf
allen Datenbankinstanzen terminieren.

Beachte: [ € A alleine ist nur reine Syntax ohne Bedeutung, d.h. fiir verschiedene
Sprachen L1, Ls kann durchaus L1l # Lol gelten, was bedeutet, dass dasselbe Programm
im Allgemeinen eine unterschiedliche Semantik bzgl. verschiedener Sprachen haben kann.
Ein Beispiel kann z.B. das Pattern Matching in deklarativen Sprachen sein. Betrachten
wir dazu das folgende Haskell-Programm:

f True False = True
f _ True = False
loop = loop

test = £ loop True

Lpartielle Funktionen sind hier notiert mit ,,—e- “

13



Die Auswertung von test terminiert in Haskell nicht. Dieses Programm ist jedoch auch
ein syntaktisch zulissiges Curry-Programm? und in Curry wird test zu False ausgewer-
tet.

DEFINITION: Sei l € L-Prog. Dann sei der Definitionsbereich
L-Eingabe(l) = {(x1,...,zy,) € A" | Ll(x1,...,z,) € A}

Die L-Eingabe(l) umfasst also nur die Werte, fiir die das Programm [ eine Ausgabe
berechnet (und terminiert). Weiterhin ist die Ausgabe definiert durch

L-Ausgabe(l) = LI(L-Eingabe(l))
= {zeA|3(x1,...,2n) € A": Ll(x1,...,2,) =}

2.2. Interpreter

Interpreter sind selbst Programme, die in einer Sprache I geschrieben sind:
DEFINITION: Ein Interpreter ¢ fiir eine Sprache L, geschrieben in der Sprache I, ist
ein Programm ¢ € I -Prog, das fiir alle [ € L-Prog und alle (x1,...,z,) € L-Eingabe(l)
folgendes erfiillt:

Ii(l,xq, ..., xy) = Ll(21,...,25)

Das durch ¢ interpretierte Programm [ € L-Prog muss also dieselbe Semantik besitzen
wie Ll, d.h. ¢ muss die Semantik erhalten. Das Symbol

L

I

bezeichnet die Menge aller Interpreter fiir L geschrieben in I. Somit haben Interpreter
L-Programme und deren Eingabe als Eingabe und berechnen die Ausgabe geméfs der
L-Semantik.

Die obige Gleichung ist strikt, d.h. es ist nichts ausgesagt {iber die Félle, bei denen Ll
undefiniert oder Eingaben unzulédssig sind. Im Beispiel aus Kapitel 1.3 ist L = Simple
und I = Haskell (sieche Ubung).

Generelle Eigenschaften von Interpretern:

e Funktionale Sprachen sind gut geeignet zur Implementierung von Interpretern.

e Interpreter sind einfacher als Ubersetzer, damit ist auch die Korrektheit einfacher
nachweisbar (wir benotigen keine Zielsprache und deren Semantik).

e Interpreter sind meistens langsam, benétigen dafiir aber nur eine geringe Uberset-
zungs-/Startzeit — daher sind sie gut zum Testen geeignet.

Wiinschenswert sind daher fiir eine Programmiersprache sowohl Interpreter als auch
Ubersetzer.

2http://wuw.curry-language.org

14
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2.3. Ubersetzer

DEFINITION: Gegeben sei eine Quellsprache  und eine Zielsprache Z. Ein C-Programm
¢ heikt Ubersetzer oder Compiler von Q nach Z falls:

1. C-Eingabe(c) = Q-Prog
2. C'-Ausgabe(c) C Z -Prog
3. Fir alle ¢ € Q-Prog, (z1,...,z,) € Q-Eingabe(q)
Qq(z1,...,xn) = Z(Ce(q))(x1, ..., Tp)
Auch hier muss also die Semantik erhalten bleiben.

Als Symbol wird hier

Q — Z

C

verwendet, auch ,,T-Diagramm® genannt. T-Diagramme |?, ?| wurden schon friihzeitig
zur graphischen Beschreibung komplexer Ubersetzungsaufgaben verwendet.

Beispiele: Q = Simple, Z = C (oder Maschinencode), C' = Haskell. Oder fiir einen
C-Compiler: Q@ = C, Z = 8086 und C = 8086.
Es ist auch eine Komposition moglich, d.h. beispielsweise

Bimple — C C — x86

Haskell x86

Zum Unterschied zwischen Interpretern und Ubersetzern:

e Der Ubersetzer ,kennt“ das Quellprogramm, beispielsweise ist einem Ubersetzer fiir
Simple die Menge aller Identifier bekannt. So kann er ein Feld statt einer Liste fiir die
Umgebung verwenden und dann die Zuweisung in eine indizierte Feldmodifikation
iibersetzen (konstante Laufzeit!).

e Ein Ubersetzer hat im Allgemeinen durch die Kenntnis des Quellprogramms die
Moglichkeit, viele Optimierungen im spéteren Programmablauf vorzunehmen.

2.4. Konstruktion von Ubersetzern aus Interpretern

Eine Methode zur Konstruktion von Compilern aus gegebenen Interpretern ist die parti-
elle Auswertung des Interpreters. Damit hétte man Interpreter und Compiler fiir eine
Programmiersprache zur Verfiigung, sofern der Ubersetzer per Konstruktion korrekt ist.
Einen Korrektheitsnachweis miisste man dann nur noch fiir den Interpreter fiihren.

Gegeben sei also ein Interpreter ¢ der Form

15



d.h. ein L-Interpreter in I. Gesucht ist ein Ubersetzer ¢ der Form

L — I

C

d.h. ein L-Ubersetzer nach I, der in C' geschrieben ist.
Idee: da 7 ein Interpreter ist, gilt:
Ii: (l,xy, ... ,xp) = Li(zy, ... xp)

Der Interpreter berechnet also fiir ein Programm [ und eine Eingabe (z1,...,z,) die
Ausgabe des Programms fiir diese Eingabe bzgl. der Semantik von L.

Nun transformieren wir fiir jedes | € L-Prog das Programm ¢ in ein neues Programm
Restprog(i,l) € I-Prog mit der Eigenschaft

I(Restprog(i,1))(z1,...,xn) = Ti(l,x1, ..., 2p)

Wir spezialisieren also ¢ in Bezug auf das Programm [ nach der folgenden Transforma-
tionsmethode: Setze in i den konkreten Parameter [ ein und werte dann 4 {iberall da
aus, wo es moglich ist (d.h. wo es von [ abhéngt), d.h. man wertet das Programm i an
einigen Stellen aus (daher nennt man dies partielle Auswertung von i angewendet auf
[). Ein partieller Auswerter ¢, der dies automatisch tut, ist dann ein Ubersetzer:

Cec: |+ Restprog(i, )

wobei der partielle Auswerter ¢ in der Sprache C' geschrieben ist.

Beispiele fiir mogliche partielle Auswertungstransformationen:
e Ausrechnen von bekannten Werten:
3+ 2 ~ b
3 == ~ True
e Bedingungen vereinfachen:
if True then e; else eg ~~ e
if False then e; else e ~~ e9
e Auffalten: Falls £ definiert ist durch

fx1...%x,=0D0

16



dann ersetze einen Aufruf von f:

fe ...e ~ blxi— e1,..., xo,— e,]

e Spezialisierung: Falls f definiert ist durch
fyr ...y %x1...%, =Db

und die ersten k Argumente (die Reihenfolge kénnte natiirlich auch anders sein)
feste Werte cq,...,c sind, dann erzeuge eine neue Funktion

f ci_..._cp X1 ... X = bly1— c1,...,yx — cil
und ersetze

fc ...cre ...ep ~ f_ci_..._cp el ... ey

BEISPIEL: Seien folgende Funktionen definiert:

fxy=1f x > 0 then 3 * x + y else y
gz f4z

Dann ergibt eine partielle Auswertung (hier durch Auffalten):

gz=£f4z

if 4 > 0 then 3 * 4 + z else z
if True then 3 * 4 + z else z
3 x4+ z

12 + z

DEFINITION: Ein in einer beliebigen Sprache E geschriebenes Programm PEVAL €
E -Prog heiftt partieller Auswerter fiir I-Programme, falls

1. E-Eingabe(PEVAL) = I -Prog x A
2. EPEVAL(i,z1) =41 € I-Prog
3. Tiy(za,...,xp) = li(x1, 29, ..., 2,) fur alle (zg, ..., 2,) mit (z1,...,2,) € I -Eingabe(7)

Ein partieller Auswerter nimmt also ein Programm und einen Teil der Eingabe dieses
Programms und wertet das Programm beziiglich dieser Eingabe aus. Das Resultat ist ein
zweites Programm, das die restlichen Eingaben akzeptiert und sich so verhélt wie das
Originalprogramm mit allen Eingaben (Punkt 3. der obigen Definition).

Damit gilt: PEVAL angesetzt auf einen Interpreter ¢ der Form

L
I
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und ein Quellprogramm [ € [-Prog liefert ein Zielprogramm iy = EPEVAL(i,l) €
I-Prog, das in I geschrieben ist und folgende Eigenschaft hat:

I(EPEVALGG, D)) (z1,...,2n) = Lit(z1,... a0)
= I’i(l,.l?l,...,l'n)
= Li(z1,...,zy)

Somit ist EPEVAL(i) tatsichlich ein Ubersetzer von L nach I in E. Man kann sich vor-
stellen, dass EPEVAL(q) fiir ein Programm [ durch Spezialisierung genau den I-Code
erstellt, der bei der Interpretation von [ durchlaufen werden kénnte. Allerdings ist dieser
Code haufig nicht sehr effizient, weil die partielle Auswertung sehr schematisch und nicht
mit der ,Intelligenz eines Ubersetzers vorgeht.

Tatséchlich wurde eine Prolog-Implementierung auf dieser Basis erstellt |
mit L = Prolog und E = I = Lisp, d.h. das Ergebnis ist

Prolog — Lisp

Lisp

Allerdings ergab dies einen sehr langsamen Ubersetzer, der etwa um den Faktor 100 lang-
samer war als ein handgeschriebener Ubersetzer.

Verbesserung: Falls F = [ ist, d.h. der partielle Auswerter ist in der gleichen Spra-
che wie der Interpreter geschrieben, dann kann man PEVAL auf sich selbst und den
Interpreter ¢ ansetzen, um einen schnelleren Ubersetzer zu erhalten:

¢ = IPEVAL(PEVAL, )

Dann ist ¢ € I-Prog, es sei I¢(l) =: z € I-Prog mit

Lx(@1,. o ywa) = (T, a0)
= I(I(IPEVAL(PEVAL,i)(1)))(x1,...,2n)
= I(IPEVAL(i,0))(x1, ..., @p)
= Ii(l,$1, ce ,a:n)
= Ll(zy,...,zp)
Damit ist ¢ in der Form
L — I
I

tatséchlich ein Ubersetzer. Es wird also der recht aufwindige partielle Auswerter nur
noch fiir den Interpreter aufgerufen, woraus man dann einen Ubersetzer erhilt. Durch
die doppelte partielle Auswertung wird der Code der ersten partiellen Auswertung eben-
falls partiell ausgewertet und damit effizienter.
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Beide Ubersetzer sind dabei so entstanden, dass man einen gegebenen Interpreter partiell
auswertet, wobei der Interpreter bekannt und damit festgelegt ist, aber das zu iiberset-
zende Quellprogramm selbst erst spéater bekannt wird. Man kann aber noch eine Stufe
weiter gehen und den Interpreter selbst erst spater bekannt machen. Damit erhalt man
einen Compilergenerator, d.h. ein Programm, das aus einer Sprachbeschreibung einen
Ubersetzer generiert. In unserem Fall ist die Sprachbeschreibung ein Interpreter fiir die-
se Sprache. Somit wére ein Compilergenerator ein Programm, das einen Interpreter als
Eingabe erhélt und dann einen Ubersetzer als Ausgabe liefert. Tatsichlich ist dies mit
partieller Auswertung méglich. In der Ubung wird gezeigt, dass man einen solchen Com-
pilergenerator cc durch folgende Konstruktion erhalten kann:

cc:= IPEVAL(PEVAL, PEVAL)

2.5. Kombination von Interpretern und Ubersetzern

In der Praxis erfolgt hiufig keine direkte Ubersetzung eine Quellsprache in Maschinenco-
de, sondern es wird eine Kombination aus Interpretern und Ubersetzern eingesetzt. Die
Vorteile hiervon sind:

e Die Komplexitét der einzelnen Ubersetzungsschritte ist geringer.
e Wiederverwendung existierender Ubersetzer
e mehr Portabilitat

BEISPIEL: Haskell-Implementierung auf einer Maschine M durch Ubersetzung nach C,
dann:

Haskell— C C — M

M M

Das Problem ist es hier, einen Haskell-Compiler in M zu schreiben. Daher wird zum Beispiel
ein Haskell-Complier in C geschrieben und dann der Compiler nach M iibersetzt, d.h. den
linken Compiler im vorigen Bild erhalten wir wie folgt:

Haskell— C

C c — M

M

Eine weitere Moglichkeit zur Implementierung héherer Programmiersprachen ist die Ver-
wendung abstrakter Maschinen, die eine Zwischenschicht der Ubersetzung darstellen.
Dies wird insbesondere dann gemacht, wenn eine direkte Abbildung von Quellsprachkon-
strukten in Zielsprachkonstrukten schwierig ist, was gerade bei Hochsprachen wichtig ist,
wo man von der von Neumann-Architektur weitgehend abstrahieren will.

Beispiele fiir abstrakte Maschinen sind:
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e WAM: Warren Abstract Machine (Prolog)
e STGM: Spineless Tagless G-Machine (Haskell)
e JVM: Java Virtual Machine (Java)

Eigenschaften abstrakter Maschinen sind die Orientierung an den Konstrukten der
Quellsprache (z.B. Unifikation in Prolog, unausgewertete Ausdriicke in Haskell), aber
auch die Effizienz der Implementierung auf existierenden Maschinen (etwa durch Inter-
pretation/Emulation oder durch einen weiteren Ubersetzer).

Der Ablauf beispielsweise bei Java: Der Code wird zu Byte-Code iibersetzt auf JVM,
danach dann interpretiert oder mit einem ,Just-in-time'~Compiler iibersetzt. Vorteil ist,
dass der iibersetzte JVM-Code portabel ist — Nachteil ist wiederum die Effizienz. Das
Schema sieht hier wie folgt aus:

Java — JVM

JVM| |JVM
JVM M
M

Ein weiterer Aspekt abstrakter Maschinen sind mdogliche Analysen des Codes. Zum Bei-
spiel kann der JVM-Code bzgl. Sicherheitsaspekten gepriift werden, d.h. die Uberpriifung
unberechtigter Zugriffe ist im JVM-Code einfacher als in reinem Maschinencode.

2.6. Bootstrapping

Das allgemeine Ziel bei der Konstruktion eines Ubersetzers ist es, einen Ubersetzer der
Form

Q — M

M

zu erzeugen. Das praktische Problem hierbei ist, dass ) eine Hochsprache ist und M
in der Regel ein niedriges Programmierniveau hat, d.h. ungeeignet ist fiir die Erstellung
komplexer Software. Wiinschenswert wiire es, den Ubersetzer in Q zu schreiben, um die
yEleganz von () flir die Implementierung zu nutzen und auch gleich die erste grofse
Anwendung fiir den neuen Ubersetzer zu haben. Unser Ziel ist also die Entwicklung eines
Ubersetzers
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Leider ist dieser so nicht lauffahig!

Wir kénnen dies aber durch Bootstrapping in mehreren Schritten realisieren:

1. Wahle zunéchst eine Teilsprache T-Q C Q, die fiir einfachen Ubersetzerbau geeig-
net ist und keine schwierig zu implementierenden Konstrukte enthélt.

2. Schreibe einen Ubersetzer C der Form

T-Q — M

A

in einer beliebigen ausfiihrbaren Sprache A, d.h. es existiert ein Ubersetzer

A — M
M
oder ein Interpreter
A
M

Beispiele fiir A sind Assembler oder C.
C1 muf nur korrekt sein, aber kann eine schlechte Fehlerbehandlung haben oder
nur ineffizienten Code erzeugen.

3. Erzeuge den T-Q-Ubersetzer

T-Q — M
M
durch
T-Q — M

Dieser Ubersetzer kann auch aus einem einfachen Interpreter fiir T-Q automatisch
generiert werden, siehe oben.
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4. Schreibe den ,eigentlichen Ubersetzer Cs fiir @, aber noch nicht in @ sondern in
der Sprache T-Q:

Q — M
T-Q

Dieser sollte den {iblichen Qualitdtsanspriichen bzgl. der Fehlerbehandlung und
Codeeftizienz geniigen.

5. Erzeuge nun eine ausfithrbare Version von Co

Q — M

M

mittels (3), d.h. durch die Kombination

T-Q T-Q — M

M

Dieser erzeugt guten Code, ist selbst jedoch ineffizient, falls C] ineffizienten
Code erzeugt. Diesen Nachteil kann man nun allerdings durch Selbstanwendung
beheben:

6. Erzeuge eine effizientere Implementierung von Co mit Hilfe von (5), d.h. wende
Cy aus (5) auf den Source-Code von Cj selbst an und erhalte einen effizienten
Ubersetzer Cs:

Dieser erzeugt nun auch effizienten Code. Fiir diesen Bootstrap-Schritt ist es wich-
tig, dass T-Q eine Teilmenge von Q ist!

7. Eine weitere Selbstanwendung bringt nichts, ist aber trotzdem niitzlich als Praxis-
test: Implementiere Cy durch Anwendung von C3 auf den Sourcecode von Cy (bzw.

C3):
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Q0 @ — M

Dieser erhaltene Ubersetzer Cy sollte textuell bzw. binér identisch zu Cs sein.
Man bendtigt also zwei Dinge zum Bootstrapping:

1. Einen einfachen Ubersetzer C in einer existierenden Sprache:

T-Q — M

A

2. Einen ,guten“ Ubersetzer Cs fiir die Sprache Q in T-Q:

Q — M
T-Q

Vorteile:

1. Bei allen Verbesserungen und Erweiterungen von Cy in der Form CY ist nun der
volle Sprachumfang von @ verwendbar, d.h. C} ist von der Form

Q — M
Q

2. Jede Verbesserung in der Codeerzeugung von Co kommt Cs selbst zugute: Ein
verbesserter Compiler der Form

ist erzeugbar durch Anwendung des alten implementierten Compilers auf den ver-
besserten Compiler:
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3. Der Compiler ist leichter wartbar, da er selbst in der Hochsprache @) geschrieben
ist.

4. Die Methoden erlauben Queribersetzer (Crosscompiler) etwa fiir neue Rechner-
typen, indem man nur das Backend anpasst.

Diese Vorgehen wurde von Wirth am Beispiel der Implementierung von Pascal umgesetzt
und ist heute eine wichtige Implementierungstechnik im Ubersetzerbau.
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3. Lexikalische Analyse

3.1. Ziel der lexikalischen Analyse

BEISPIEL: Betrachten wir den folgenden Programmausschnitt:

/* compute absolute value */
int abs(int x)
{
if (x > 0) return (x);
else return (-x);

}

Der Ubersetzer muss dieses Programm analysieren, um korrekten Code zu erzeugen. Diese
Analyse erfolgt wie beim Lesen/Verstehen von Text in zwei Phasen:

1. Lexikalische Analyse: Ziel ist das Erkennen zusammengehoriger ,Worte* wie z.B.
int, abs, 0 etc., aber auch das Uberlesen von Kommentaren, Leerzeichen, Zeilen-
vorschiiben etc.

2. Syntaktische Analyse: Erkennen der Programmstruktur (Ausdriicke, bedingte
Anweisungen, ...)

Ziel der lexikalischen Analyse ist also die Zerlegung einer Zeichenfolge (Quellprogramm)
in eine Folge von Lexemen (lexikalische atomare Einheiten, von griechisch lexis ,Wort®),
auch Token genannt. Zudem werden die Lexeme in Symbolklassen eingeteilt, d.h. in
Mengen von Lexemen, die fiir die syntaktische Analyse als gleichartig anzusehen sind.
Ein konkretes Lexem wird bei einer Symbolklasse mit mehreren Elementen als Attribut
dargestellt.

Klasse Elemente Klasse | Elemente

1d X, y, abc, zaehlerl LParen (
Num 42, 0, 99 RParen )
Real 0.3, 3.14, 2e-2 LBrace {

Int int RBrace }

If if

Attribute sind darstellbar als Argumente der Klasse, z.B. Id "abs", Num 99 etc. Haufig
gibt es weitere (implizite) Attribute wie Zeilen- und Spaltennummer des ersten Lexem-
zeichens (dies ist z.B. wichtig fiir Fehlermeldungen). Ein Programm fiir die lexikalische
Analyse heift Scanner (Zerhacker). Formal ist dies eine Abbildung

scan: X — T*
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mit einem Eingabealphabet ¥ und einem Tokenklassentyp T

BEISPIEL: Die Auswertung des Ausdrucks
scan "obigerProgrammstring"
ergibt:
[Int, Id "abs", LParen, Int, Id "x", RParen, LBrace, If,...]

Ein Scanner {iberliest in der Regel Kommentare und Leerzeichen (nicht aber bei javadoc,
lint etc.) und unterscheidet zwischen

o Schliisselwortern wie if, else, ... und
e Bezeichnern (Klasse Id).
Die Konsequenz ist, dass Schliisselworte nicht als Bezeichner verwendbar sind, beispiels-
weise ist eine Anweisung wie
int int; int = 3;

meist unzuléssig.

3.2. Regulare Ausdriicke

Beobachtung fiir die Implementierung: Die Struktur der Tokenklassen ist reguldr, damit
kann ein Scanner durch reguldre Ausdriicke und somit durch endliche Automaten be-
schrieben werden.

DEFINITION (reguldrer Ausdruck): Sei ¥ ein Alphabet. Die Menge RA(X) aller regu-
laren Ausdriicke iiber ¥ ist die kleinste Menge mit folgenden Eigenschaften:

e YU{@,e} CRA(Y) (&: leere Menge; e: leere Zeichenfolge)
e o, € RA(Y) = a|f € RA(X),a- B € RA(X),a* € RA(Y)

Jeder regulidre Ausdruck beschreibt eine Menge von Zeichenketten (Sprache). Daher ist
die Semantik der reguliren Ausdriicke durch eine Funktion []: RA(X) — 2" definiert:

[¢] = {}
[l = {e}
[a] = {a}
[a[8] = [elU[B]
[a-8] = {A-B| Aec][a],B € [8]}
[o*] = {A1---A,| Ay,..., Ay € [a],n >0}

Weitere Abkiirzungen, die in vielen Werkzeugen zur Verarbeitung reguldrer Ausdriicke
verwendet werden, sind z.B.
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e [a — 2] ist die Menge aller Zeichen zwischen a und z, also alb|c|-- - |z
e a? bedeutet aje (Option)
e am bedeutet o - a* (Wiederholung, mindestens einmal)

BEISPIEL: In der konkreten Notation wird der Punkt “-” bei der Konkatenation oft weg-
gelassen:

Id = [a—2]([a—2]|[0-9])"
Num = [0-—9]F
If = if

3.3. Implementierung

Die Ubersetzung eines reguldren Ausdrucks in ein Scanner-Programm kann in mehreren
Schritten erfolgen.

3.3.1. Ubersetzung in einen endlichen Automaten

DEFINITION: Ein nichtdeterministischer endlicher Automat (NEA, NFA) ist ein
Tupel A = (@, %, 6, qo, F') mit Zustidnden @, Alphabet ¥, Startzustand ¢p € @, Endzu-
stdnden F' C ) und einer Zustandsiibergangsfunktion

5:Qx (2U{e}) —»29

BEISPIEL: Ein Automat zur Erkennung von Id und If (siche Vorlesung).
Hierbei konnen die folgenden Unklarheiten entstehen:

1. Ist die Zeichenfolge “ifxy” ein Lexem (Id "ifxy") oder zwei (If, Id "xy")?
2. Ist die Zeichenfolge “if” ein Id oder ein If?
Ubliche Festlegung:

1. Benutze das principle of longest match: Der ldngste Prifix, der zu einer Sym-
bolklasse gehort, ist das néchste Token. Damit ist “ifxy” ein Token, hingegen sind
“if (7 zwei Token.

2. Die erste Symbolklasse, zu der ein ,longest-match“-Token gehort, ist die Klasse
dieses Tokens. Damit ist die Reihenfolge der Symbolklassen relevant, iiblicherweise
werden die Schliisselworter vor den Identifiern genannt.

Zur genauen Beschreibung der Ubersetzung eines regulidren Ausdrucks in einen NFA
nehmen wir an, dass jeder NFA einen Start- und einen Endzustand hat (dies ist immer
moglich mittels e-Transitionen). Dann kénnen wir reguldre Ausdriicke folgendermafen in
NFAs iibersetzen:
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o*

Bei dieser Ubersetzung kann man redundante Zustéinde gleich verschmelzen.

3.3.2. Ubersetzung eines NFA in einen DFA

Problem der NFA-Ubersetzung: Ein Rechner kann nicht ,raten, daher ist ein NFA
nicht zur Implementierung geeignet.

Losung: Konvertiere den NFA in einen DFA (wie NFA, aber mit eindeutiger (partieller)
Ubergangsfunktion 6: Q x ¥ —e+ Q). Es fehlen jedoch die e-Ubergéinge, die ein NFA
machen kann. Daher reprisentieren wir eine Menge von NFA-Zusténden als einen DFA-
Zustand.

DEFINITION: Sei ein NFA (Q, X, 6, qo, F') gegeben und T' C Q. Der e-Abschluss &(7)
von T ist die kleinste Menge mit

e T'C&(T) und
o ¢ cé(T) = 6(q,e) CET).
Algorithmus zum Berechnen des e-Abschlusses:

S :=T;
repeat
S’ :=8S;
S :=8 LJLJqES,d(q,e)
until S == §’
return S;

Der Algorithmus terminiert, da @ endlich ist und in jeder Iteration immer nur Zustdnde
hinzugefiigt werden.

Damit kann man einen NFA deterministisch simulieren:



T := £({q0});
while not final(7)
do

read c;

T := &(Uperd(e, o)

done

Hierbei ist £inal(T) = (T'NF # @) (Endzusténde).

Die Berechnung des e-Abschlusses ist jedoch aufwéndig, besser ist eine Vorberechnung bei
der Konstruktion des Ubersetzers durch die Potenzmengenkonstruktion: Definiere zu
einem NFA (Q, X, 0, qo, F') einen DFA (@', X,d, ¢(, F') durch

e Q' =29 (kann spiter auf erreichbare Zustinde reduziert werden)
e '={TCQ|TNF#a}

* g0 =£({a0})

e §:Q xX — Q sei definiert durch §'(T,a) = é (quT d(q, a))

Der konstruierte Automat enthélt zu viele Zustande (,,Zustandsexplosion®). Diese Anzahl
kann aber reduziert werden:

e Erzeuge nur die von ¢, erreichbaren Zusténde, d.h. starte mit ¢, und berechne dann
iterativ alle weiteren erreichbaren Zustande.

e Verschmelze ,Aquivalente Zustdnde, d.h. Zusténde, von denen aus nur gleiche Zei-
chenfolgen erkannt werden kénnen (,,Automatenminimierung*).

3.3.3. Praktische Aspekte der Scannerimplementierung

e Schreibe an die Endzustdnde die erkannte Symbolklasse zur Scannerausgabe (bei
mehreren Tokenklassen: die textuell erste, siehe oben)!

e Umsetzung des ,longest match®: Speichere den letzten erfolgreichen Endzustand
und die Position; bei Nichtendzustéinden ohne weiteren Ubergang setze auf den
letzten (gespeicherten) Endzustand zuriick.

e Bei vielen Schliisselwortern entstehen viele Zustédnde — hier ist folgende Reduktion
moglich: Erkenne Schliisselworter zunéchst genauso wie Bezeichner. Falls der Scan-
ner dann “Id x” erkennt, so priife, ob x ein Schliisselwort ist: wenn ja, dann gib
das entsprechende Token zuriick, andernfalls “Id x”. Dieses Vorgehen ist vor allem
empfehlenswert bei handgeschriebenen Scannern.

e Implementierung des DFA als Programm: Entweder durch eine Tabelle (6’) mit
einen ,Interpreter dafiir oder durch Ubersetzung in case-Ausdriicke.
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e Die Scannerimplementierung ist damit voll automatisierbar. Daher existieren
vollstandige Scanner-Generatoren (z.B. lex oder alex), die reguldre Ausdriicke
und zugehorige Symbolklassen in ein Scanner-Programm iibersetzen.
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4. Syntaktische Analyse

4.1. Einleitung

Die Aufgabe der syntaktischen Analyse ist die Erkennung der syntaktischen Einheiten
einer Programmiersprache (Ausdriicke, Anweisungen, Prozeduren) aus der Folge der le-
xikalischen Einheiten (Token). Ein Programm, das diese Aufgabe erledigt, nennt man
einen Parser fiir die syntaktische Analyse.

Beachte, dass Scanner fiir diese Aufgabe in der Regel nicht ausreichend sind, da viele
Konstrukte in Programmiersprachen nicht reguldr sind. Betrachten wir z.B. Ausdriicke
einer Programmiersprache, deren Struktur wie folgt definiert ist:

Expr ::= num
| id
| Expr Op Expr
| n (II Expr II) n
Op = I|+II | I|*||

Bei Ausdriicken miissen z.B. die Klammerpaare ausgeglichen sein — daher muss der Parser
JJKlammern zdhlen®, was mit DFAs nicht moglich ist (dies kann man formal mit dem
Pumping-Lemma fiir reguldre Sprachen zeigen), d.h. Scanner sind nicht ausreichend.
Daher erfolgt die Syntaxbeschreibung durch kontextfreie Grammatiken (CFG) und die
Implementierung durch eine Stackmaschine (,,Zéhlen mit Hilfe eines Stacks®).

DEFINITION: Eine kontextfreie Grammatik G = (N, T, P, S) besteht aus
e ciner Menge N von Nichtterminalsymbolen (A, B,C,...)

e ciner Menge T von Terminalsymbolen (a,b,c,...) mit NNT = &

einem Startsymbol S € N

einer Menge P von Produktionen der Form
A— ajay. .. ap

mitn >0,4A€ N,o; € NUT =: V. Dabei heifit ajas. ..o, Satzform.

Die Ableitungsrelation ist eine Teilmenge von V* x V* mit

a— f <= a=a1Aas, f=aryay, A—~vyEP
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Falls a1 € T*, so nennt man die Ableitung eine Linksableitung (schreibe « N B), von

einer Rechtsableitung spricht man im Fall ay € T* (schreibe « £, B). Der reflexive,
transitive Abschluss ist —*. Die erzeugte Sprache ist dann definiert als

LG)={weT | S —* w)}

BEISPIEL: Eine kontextfreie Grammatik fiir Ausdriicke ist definiert durch das Startsym-
bol E und durch

T = {num7 id7+? *7 (7)}

N = {E Op}

P = {E—nun E—id, E—~EOpE, E— (E), Op— +, Op — *}
(Die obige Notation ist nur eine besser lesbare Darstellung dieser Grammatik.)

Ableitungen in der Grammatik werden iiblicherweise durch einen Ableitungsbaum dar-
gestellt. Dieser représentiert die syntaktische Struktur eines Wortes. Die Wurzel enthélt
das Startsymbol, die Blatter nur Terminalsymbole, innere Knoten und deren Kindknoten
entsprechen den angewendeten Produktionen.

Beispiel fiir Ableitungsbaume (hier schreiben wir konkrete Zahlen anstelle des Token
num):

Beide Baume sind strukturell verschieden, d.h. das gleiche Wort 1+2*3 ist auf zwei Weisen
darstellbar — welche Darstellung soll der Ubersetzer verwenden? Dies ist sehr relevant,
denn das Berechnungsergebnis ist bei beiden Bédumen verschieden (7 bzw. 9).

Forderung: Das darf nicht vorkommen!

DEFINITION: Eine kontextfreie Grammatik G ist eindeutig, wenn es fiir jedes w € L(G)
genau einen Ableitungsbaum gibt, sonst heiftt sie mehrdeutig.

Vermeidung durch Codierung von Bindungsstarken:

E—-FE+T T —>TxF F —id
E—T T—F F — num
F— (E)
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Mit dieser Grammatik kann die Struktur des obigen rechten Ableitungsbaums nicht mehr
erzeugt werden.

4.2. Parser mit rekursivem Abstieg (Recursive-Descent
Parsing)

Beliebige kontextfreie Grammatiken kénnen mit dem sogenannten CYK-Algorithmus
(nach Cocke, Younger, Kasami) analysiert werden. Dieser Parsing-Algorithmus ist fiir
allgemeine kontextfreie Grammatiken schon sehr gut, aber er bendtigt im Allgemeinen
O(n?) Platz und O(n3) Zeit. Da dies fiir die Analyse von Programmen in der Praxis zu
langsam ist (hier sind lineare Verfahren wiinschenswert), betrachtet man spezielle Ver-
fahren und dazu passende spezielle kontextfreie Grammatiken.

Ein Verfahren, das besonders fiir das Schreiben von Parsern ,yon Hand“ geeignet ist, sind
recursive-descent parser (Parser mit rekusivem Abstieg), die auf der folgenden
Idee beruhen:

e Jedem Grammatiksymbol wird ein Parser bzw. eine Parserprozedur/-funktion zu-
geordnet.

e Jeder Parser konsumiert die Liste der Token von links nach rechts in der Eingabe-
reihenfolge.

e Terminalsymbole konsumieren von dieser Liste das entsprechende Token.

e Nichtterminale werden durch Prozeduren/Funktionen reprisentiert, die dann wie-
derum die Parser fiir die rechten Seite einer Produktion aufrufen.

e Verschiedene Produktionen sind Félle zur Definition der Nichtterminal-Prozeduren.

BEISPIEL: Betrachten wir die folgende Grammatik fiir einfache Anweisungsfolgen:

S — id=num
S — printid
S — beginS L
L — end

L — ;SL

Annahme: Wir haben einen Scanner
scan :: String — [Token]
zur Verfligung, z.B. mit

data Token = Id | Eq | Num | Print | Begin | End | Semi
deriving (Eq, Show)
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Der Parser ist nun eine Funktion, die als Eingabe eine Tokenliste erhélt (diese entspricht
dem Eingabeprogramm) und eine Liste der restlichen Token (die nicht vom Parser gelesen
wurden) ausgibt. Damit gilt:

type Parser = [Token] — [Token]

Das Erkennen eines Terminalsymbols kann durch den folgenden einfachen Parser erfolgen,
der iiber dem zu erkennenden Terminalsymbol parametrisiert ist:

terminal :: Token — Parser
terminal tok (t:ts)
if tok ==t -- erstes Token gleich Terminalsymbol?
then ts -- Resttoken als Resultat
else error ("ERROR: wrong token ...")

Weiterhin benétigen wir zwei Parser fiir die beiden Nichtterminalsymbole:

-- Parser fuer das Nichtterminalsymbol S
parse_S :: Parser
parse_S (t:ts) = case t of
Id — let tsl = terminal Eq ts
ts2 = terminal Num tsi
in ts2
Print — terminal Id ts
Begin — let tsl = parse_S ts
ts2 = parse_L tsil
in ts2

-- Parser fuer das Nichtterminalsymbol L

parse_L :: Parser
parse_L (t:ts) = case t of
End — ts

Semi — let tsl = parse_S ts
ts2 = parse_L tsl
in ts2

Das Parsen eines Programmtextes p :: String kann nun durch folgenden Aufruf erfol-
gen:

parse_S (scan p)

Wenn das Ergebnis die leere Tokenliste [] ist, dann ist das Programm syntaktisch korrekt.
Wenn wir uns die Struktur dieses Programms genauer ansehen, dann erkennen wir, dass
eine Folge von Symbolen immer als Schachtelung von lets implementiert wird. Wir
koénnen die Lesbarkeit des Programms verbessern, wenn wir hierfiir einen Sequenzoperator
einfiihren: Durch die Haskell-Deklaration
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infixr 4 <x>

wird ein rechtsassoziativer (daher infixr) Infixoperator der Bindungsstérke 4 eingefiihrt.
Dieser hat als Eingabe zwei Parser p1 und p2 und liefert als Ergebnis einen Parser, der
die Sequenz von p1l und p2 erkennt. Da dieser Operator zwei Parser kombiniert, wird er
auch als Parserkombinator bezeichnet. Wir kdnnen diesen wie folgt definieren:

infixr 4 <*x>
(<x>) :: Parser — Parser — Parser
pl <*> p2 = \ts — p2 (pl ts)

Damit kénnen wir die Parser von oben nun wie folgt definieren:

parse_S (t:ts) = case t of
Id — (terminal Eq <*> terminal Num) ts
Print — terminal Id ts
Begin — (parse_S <*> parse_L) ts

parse_L (t:ts) = case t of
End — ts
Semi — (parse_S <*> parse_L) ts

Dies entspricht genau den Grammatikregeln! Somit erhalten wir einen rekursiven Ab-
stiegsparser relativ direkt durch Ubersetzung der Grammatik in ein Programm beste-
hend aus rekursiven Funktionen, wobei durch ein case die verschiedenen Regeln fiir ein
Nichtterminal unterschieden werden.

Leider klappt diese einfache Umsetzung nicht immer. Wenn wir beispielsweise Ausdriicke
durch £ — E 4+ T und E — T definieren, dann entsteht nach obigem Schema das
Programm

parse_E ts = case (head ts) of
7?7 — (parse_E <*> terminal Plus <x*> parse_T) ts
? — parse_T ts

Das Problem ist nun also die Entscheidung, welche Produktion angewendet werden muss!
Eine wiinschenswerte Losung wére, dass diese Entscheidung nur durch Ansehen des ersten
Token zu treffen ist, so dass wir die Grammatiken einfach in einen Parser umsetzen
konnen.

Leider ist eine solche einfache Umsetzung nicht immer mdglich, so dass wir spéter auch
méchtigere Parsing-Techniken (LR-Parsing) kennen lernen werden. Alternativ kann man
auch versuchen, die Grammatik so zu verdndern, dass man einfach einen rekursiven Ab-
stiegsparser verwenden kann. Auch damit werden wir uns spater beschéftigen. Zunéchst
einmal schauen wir uns aber die Grundlagen der rekursiven Abstiegsparser genauer an,
um eine Technik zu entwickeln, wie man die Auswahl zwischen verschiedenen Regelalter-
nativen systematisch herleiten kann.

35



4.2.1. LL(1)-Parsing

LL(1) steht fiir left-to-right parsing with leftmost derivation (Linksableitung) and 1-
symbol-lookahead (Vorausschau). Dieselbe Idee kann man auch fiir eine Vorausschau mit
k > 1 entwickeln, so dass man im Allgemeinen vom LL(k)-Parsing spricht, allerdings
wird in der Praxis iiberwiegend mit £ = 1 gearbeitet.

Die Idee hierbei ist es, fiir alle rechten Seiten der Produktionen eines Nichtterminalsym-
bols die Menge moglicher erster Token zu berechnen. Falls diese Mengen disjunkt sind,
liefert uns dies eine Entscheidungsgrundlage fiir die anzuwendende Produktion.

DEFINITION: Sei w € T™* ein Wort. Dann ist

w falls |w| <k
u falls w=wvmit [ul =k

starty(w) = {

eine Funktion zur Berechnung der (maximal) k ersten Terminalsymbole von w. Hierbei
bezeichnet |w| die Lange von w.

DEFINITION: Eine kontextfreie Grammatik G = (N, T, P, S) heifst LL(k)-Grammatik,
falls gilt: Sind
L * L *
S =  uwAa — ubia —F uv
s Ly yAe & uBocr —* uw
zwei Linksableitungen mit startg(v) = startg(w), so ist f1 = Fe.

Intuitiv: Falls u gelesen wurde, dann ist aufgrund der néchsten k Zeichen eindeutig
entscheidbar, welche Produktion angewendet werden muss.

Die Anwendung dieser Eigenschaft birgt aber noch Probleme:

e Die Entscheidung sollte unabhéngig vom Kontext sein! Ansonsten muss man den
Kontext (d.h. den gelesenen Teil u) in die Entscheidung einbeziehen.

e Das Verfahren ist nicht konstruktiv: Wie trifft man effizient die Entscheidung fiir
eine bestimmte Regel?

Aus diesem Grund schrinken wir die Klasse der Grammatiken weiter ein:
DEFINITION: Eine kontextfreie Grammatik G = (N, T, P, S) heift starke LL(k)-Gram-
matik, falls gilt: Sind
L * L *
S —= ’LL1AO£1 — U1,31051 — U1V
*

S i) ’LLQAOZQ i) UQ,BQOQ —* UgWw

zwei Linksableitungen mit starty(v) = startg(w), so ist S = fa.

Unterschied zu LL(k): Der Kontext spielt bei der Entscheidung der anzuwendenden Regel
keine Rolle!
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Wie kann man in einer konkreten Situation die Entscheidung treffen? Berechne dazu fiir
jede Satzform die Menge der daraus ableitbaren Terminalfolgen (bis zur Lénge k):

DEFINITION: Sei G = (N, T, P, S) nun eine kontextfreie Grammatik, o € (N UT)* eine
Satzform und k£ > 0. Dann ist die Menge aller aus « ableitbaren Anfangsfolgen von
Terminalzeichen wie folgt definiert:

FIRSTj () = {starty(w) | « —* w € T}

Die Motivation hierfiir ist, dass man versucht, die LL(k)-Entscheidung auf der Basis
der FIRST;-Mengen der rechten Regelseite fiir ein Nichtterminalsymbol zu treffen. Ein
Problem ergibt sich allerdings, wenn diese kiirzer als k sind. In diesem Fall ist der ,nach-
folgende Kontext* des Nichtterminalsymbols relevant:

DEFINITION: Sei G = (N, T, P, S) eine kontextfreie Grammatik, A € N und k£ > 0. Dann
definiere die folgende Menge:

FOLLOW(A) ={w e T*| S —" uAv und w € FIRST(v)}

Intuitiv: FOLLOW(A) enthélt alles, was hinter A bei Ableitungen folgen kann. Somit
kann die Konkatenation von FIRST} einer rechten Regelseite und FOLLOW, fiir das
Nichtterminalsymbol fiir die notwendige Entscheidung verwendet werden. Aus diesem
Grund definieren wir fiir jede Regel eine Steuermenge:

DEFINITION: Sei G = (N, T, P, S) eine kontextfreie Grammatik und (A — «) € P eine
Produktion dieser Grammatik. Dann heifit

Dp(A — a) = starty(FIRST;(«) - FOLLOW(A))

die Steuermenge (director set) fiir diese Produktion.
Mit Hilfe der Steuermengen kénnen wir nun die LL(k)-Entscheidung treffen:

SATZ: Sei G = (N, T, P, S) eine kontextfreie Grammatik. Dann ist G eine starke LL(k)-
Grammatik genau dann, wenn fiir zwei Produktionen A — 8, A — v € P mit 3 # ~ gilt:
Dk(A — ﬂ) N Dk(A — ’)/) = .

BEWEIS: siche | , S. 60]

Somit sind zur Konstruktion eines Parsers folgende Schritte nétig:

e Berechne die Steuermengen der Produktionen (diese enthalten nur endlich viele
Terminalsymbole und sind daher durch eine Fixpunktiteration berechenbar, s.u.).

e Priife die Disjunktheit der Steuermengen: falls diese disjunkt sind, dass ist die
Grammatik eine starke LL(k)-Grammatik.

e Beim Parsen: priife die néchsten k Zeichen auf Zugehérigkeit zu einer Steuermenge
und wiéhle die entsprechende Produktion aus.
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In der Praxis beschrankt man sich haufig auf £k = 1, um die Steuermengen nicht zu groft
werden zu lassen. Wir verwenden entsprechend in Zukunft £ = 1 und schreiben einfach

FIRST fiir FIRST; und FOLLOW fiir FOLLOW],.
Fiir £ = 1 gilt aukerdem: Jede LL(1)-Grammatik ist auch starke LL(1)-Grammatik!

Somit haben wir folgendes Kriterium fiir die Entscheidung, ob eine Grammatik eine
LL(1)-Grammatik ist: Seien A — S und A — v € P mit 5 # 7. Es liegt eine LL(1)-
Grammatik vor, falls

1. FIRST(B) NFIRST(y) = @
2. Falls € € FIRST(8), dann ist FOLLOW (A) NFIRST(y) = @
Damit kénnen die Steuermengen einfacher definiert werden:

- FIRST(5) falls & ¢ FIRST(S)
D(A = 8) = { (FIRST(8) \ £) UFOLLOW(A) falls & € FIRST(3)

Nun kénnen wir einen Algorithmus zur Berechnung von FIRST und FOLLOW angeben,
der eine Iteration iiber die Regeln durchfiihrt und zusétzlich das Pradikat

leer(A) & A—-"¢

berechnet.

4.2.2. Algorithmus zur Berechnung von FIRST und FOLLOW

for each x e NUT
FIRST(z) := @;
FOLLOW (z) := @;
leer(x) := false;

for each 2z €T
FIRST(z) = {z};

repeat
for each A —» ... (; € NUT)
if leer(ai) A ... Aleer(ay)
then leer(A) := true;
for i=1,...,k
if leer(ag) A...Aleer(aj—1) (ori=1)
then FIRST(A) := FIRST(A) UFIRST(a;);
if leer(ayi) A...Aleer(ay) (ori=k)
then FOLLOW/(q;) := FOLLOW (o;) UFOLLOW (A);
for j=i+1,...,k
if leer(ayq1) A...Aleer(aj—1) (ori+1=yj)
then FOLLOW(¢;) := FOLLOW (o;) U FIRST (e;);
until FIRST,FOLLOW,leer are not changed
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Als Beispiel betrachten wir die folgende Grammatik:
Z — Y — X =Y
4 = YZ Y = ¢ X — a

NQ.

0. Initialisierung:

0 | leer FIRST FOLLOW
X | false 1] %)
Y | false %} %}
Z | false (%) (%)}
1. Tteration:
1| leer FIRST FOLLOW
X | false {a} {c,d}
Y | true {c} {d}
Z | false  {d} @

2. Tteration
2 leer FIRST FOLLOW

X | true {a,c} {a,c,d}
Y | true {c} {a,c,d}
Z | false {a,c,d} %)

3. Weitere Iterationen dndern an dieser Tabelle nichts mehr, der Algorithmus termi-
niert.
4.2.3. Konstruktion einer Parsing-Tabelle

Mittels dieser berechneten Information kénnen wir eine Parsing-Tabelle zur Steuerung
des Recursive-Descent-Parsers (RD-Parser) konstruieren. Unser RD-Parser entscheidet
nach dem aktuellen Nichtterminal und dem néchsten Zeichen, welche Regel angewendet
wird. Implementiert wird dies durch eine Parsing-Tabelle vom Typ

NxT—P

Hierzu erweitern wir zundchst FIRST auf Folgen von Grammatiksymbolen:

FIRST (1) falls —leer(an)Vay €T

FIRST(ar ... an) = { FIRST (1) UFIRST (a2 ... ay) falls leer(a;)

Nun koénnen wir die Tabelle wie folgt konstruieren: Sei A — 8 € P. Dann fiige in die
Tabelle Produktionen nach folgenden Regeln ein:

e Falls t € FIRST(p) ist, so flige A — [ an der Stelle (A,t) in die Tabelle ein.

e Falls leer(S) gilt (d.h. es gilt leer(qy) fiir i = 1,...,n wenn = a; ..., ist) und
t € FOLLOW(A), so fiige A — ( an der Stelle (A,t) ein.
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Sind in diesem Prozess keine Mehrfacheintrige in der Tabelle vorgenommen worden, so
ist die Grammatik eine LL(1)-Grammatik und der Parser ist fertig! Im obigen Beispiel
ergibt sich die folgende Tabelle:

a c d
X | X —a X =Y X =Y
X =Y
Y| Y — Y — Y —
Y —-¢
1 Z—=XYZ 7 -XYZ Z—-XYZ
Z —d

Die Beispielgrammatik ist also keine LL(1)-Grammatik. Die Ursache liegt in der Mehr-
deutigkeit dieser Grammatik. Z.B. gibt es fiir die Ableitung von d mehrere Moglichkeiten:

Z —d
Z—-XYZ—-YZ—7Z—d

Ist eine Grammatik nicht LL(1), dann kann man héufig durch bestimmte Modifikatio-
nen eine dquivalente Grammatik erhalten, die die LL(1)-Eigenschaft hat. Zwei wichtige
Methoden hierzu diskutieren wir im Folgenden.

4.2.4. Elimination von Linksrekursion

Ein héufiges Problem fiir die LL(1)-Analyse sind linksrekursive Regeln. Betrachten
wir z.B. den folgenden Ausschnitt einer Grammatik flir Ausdriicke:

F — E+T
EFE — T

Ist ¢t € FIRST(T), dann gilt auch ¢ € FIRST(E + T'), was sofort zu Mehrfacheintragen
in der Tabelle an der Stelle (E,t) fiihrt, so dass diese Grammatik nicht LL(1) ist. Die
Ursache ist die erste linksrekursive Regel, da damit die Auswahl der anzuwendenden
Regel nicht mit beschriankter Vorausschau entscheidbar ist.

Losung: Transformation von Links- in Rechtsrekursion, im Beispiel ergeben sich die
Regeln

E — TE
E' — +TF
E -

Nun ist die Entscheidung zur Auswahl der E’-Regel durch Vorausschau moglich:

e Falls das erste Symbol ‘+’ ist, dann wéhle die Regel E/ — +TFE’
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e Sonst: wihle die Regel E/ — (unter der Annahme, dass + ¢ FOLLOW (E"))

Allgemeines Transformationsschema: Gegen sei X — X und X — o (mit o # X ...).
Somit ist X —* «af*, wobei die rechte Seite regular ist und damit erzeugbar durch
Rechtsrekursion mit Hilfe der Regeln

X = aX’
X — BXx’
X =

4.2.5. Linksfaktorisierung

Die LL-Analyse bendtigt immer eine Vorausschau, um die anzuwendende Regel zu er-
kennen. Dies ergibt ein Problem, falls zwei Regeln mit einem gleichen Préfix beginnen,
beispielsweise:

S — if E then S else S fi
S — if E then S fi

Die Losung dieses Problems besteht in einer Linksfaktorisierung: Ziche den gemeinsa-
men Préfix heraus in eine Regel und fiihre ein neues Nichtterminal fiir die unterschiedli-
chen Enden ein:

S — if F then S X
X — else S fi
X — fi

Ubung: Funktioniert dies auch, wenn das fi fehlt?

4.2.6. Fehlerbehandlung in RD-Parsern

Bei der bisherigen Konstruktion eines Parsers fiir Ausdriicke sind wir in mehreren Schrit-
ten vorgegangen:

1. Der Ausgangspunkt war eine einfache, aber mehrdeutige Grammatik (z.B. mit der
Regel E — E Op E).

2. Diese wurde in eine eindeutige Grammatik durch Einfiihrung neuer Nichtterminal-
symbole tberfithrt (E - E+T, E—1T,...)

3. Anschliefend wurde Linksrekursion durch Transformation der Grammatikregeln
eliminiert.

Das Ergebnis ist eine Grammatik der folgenden Struktur (hier ist diese um ein Startsym-
bol S und einen ,end-of-file“-marker $ erweitert):
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S — E$ T — FT F — id
E — TF T — xFT' F — num
E — +TFE T — F — (B)
E —

Dies ist eine LL(1)-Grammatik wegen folgender Parsing-Tabelle:

L+ [ o« | ddwm) | C [ ) [ 8 |
S S — E$ S — E$
FE E—-STE E—-STE
E | E - +TE E - |E =
T T — FT' T — FT'
T T — T — xFT’ T — | T —
F F — id(num) | F — (E)

Auf der Basis dieser Parsing-Tabelle konnen wir ein Parser-Programm konstruieren, von

dem wir einen kleinen Ausschnitt zeigen:

parse_T ts = case (head ts) of
Id — (parse_F <x> parse_T’) ts
Num — (parse_F <*> parse_T’) ts
LParen — (parse_F <*> parse_T’) ts
t — error ("T: " ++ show t)

parse_T’ ts = case (head ts) of
Plus — ts
Times — (terminal Times <*> parse_F <*> parse_T’) ts
RParen — ts

EQOF — ts
t — error ("T’: " ++ show t)

Der Aufruf error weist auf einen Syntaxfehler hin, d.h. das aktuelle Token wird nach
der Grammatik nicht erwartet. Was soll man an diesen Stellen machen?

e Fehlermeldung und Abbruch ist benutzerunfreundlich!

e Besser: Fehlermeldung, Reparatur des Fehlers und weitermachen: Dies kénnte durch
Anderung der Eingabe zu einem korrekten Satz durch

— Loschen eines Tokens
— Ersetzen eines Tokens durch ein anders
— Einfiigen eines neuen Tokens

erfolgen.

BEISPIEL: Bei (error "T") konnte man ein Id- oder Num-Token einfiigen: dies muss
nicht real gemacht werden, sondern ,virtuell“, d.h. der Parser fiihrt eine entsprechende
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Aktion aus, als ob das Token vorhanden wére. Hier: verlasse parse_T, ohne die Eingabe
weiterzulesen:

error "T" &~  trace "Expected id, num or left paren" ts

Das (virtuelle) Einfiigen von Token kann jedoch gefdhrlich sein, da dies weitere Fehler
verursachen kann, so dass die Fehlerbehandlung eventuell nicht terminiert!

Sicherer ist es, Token zu iiberspringen (Loschen) bis zu einem ,sinnvollen* Punkt, z.B.
bis das néichste Token zur FOLLOW-Menge des Nichtterminals gehort.

BEIsSPIEL: Es gilt FOLLOW(T”) = {),+,$}. Somit konnte man error "T’" durch den
Code

trace "expected +, *, right paren or end-of-file"
(skipTo [RParen, Plus, EQOF] ts)

ersetzen, wobei die Hilfsoperation skipTo wie folgt definiert ist:
skipTo stopset ts = dropWhile (‘notElem‘ stopset) ts

Ein generelles Problem bei der Fehlerbehandlung ist das Erzeugen von Folgefehlern, die
durch die Korrektur entstehen — es kann zu Kaskaden von Fehlern nur durch ein falsches
Token kommen. Daher benétigt eine gute Fehlerbehandlung eine Menge , fine tuning* von
Hand, wobei typische Programmierfehler einer Sprache zu beriicksichtigen sind.

4.3. Bottom-Up-Analyse

Wir haben gesehen, dass die LL(k)-Analyse mittels RD-Parsern leicht zu implementieren
ist, aber einige Schwachpunkte (Linksrekursion, Regeln mit gleichem Prifix) hat. Die
Ursache liegt darin, dass die LL(k)-Analyse auf der Basis der néchsten k£ Eingabesymbole
erraten muss, mit welcher Produktion die nachfolgende Eingabe abgeleitet werden kann.
Diese Schwiche kann man vermeiden, indem man zunéchst die Eingabesymbole liest und
danach versucht zu bestimmen, mit welcher Regel diese ableitbar sind. Dies fiihrt zu einer
Bottom-Up-Analyse, bei der der Ableitungsbaum von unten nach oben konstruiert
wird. Im Folgenden beschéftigen wir uns konkret mit der LR(k)-Analyse.

4.3.1. LR(k)-Analyse

e am weitesten verbreitete Bottom-Up-Analysetechnik (eine andere Bottom-Up-Ana-
lysetechnik ist die Operator-Priazedenz-Analyse)

o Left-to-right parsing (lese Eingabe von links nach rechts)
e Rightmost derivation (konstruiere eine Rechtsableitung)

e k Symbole Vorausschau
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e michtige Parsing-Technik, aber auch komplexere Konstruktion von Parsing-Tabellen,
die von Hand schwer erstellbar sind

e automatische Generierungswerkzeuge (Parsergeneratoren wie z.B. Yacc) existieren

Grundidee der LR (k)-Analyse: Der Parser liest sowohl von der Eingabe als auch von
einem Stack. Letzterer dient der Speicherung von Eingabeteilen, die noch nicht verarbei-
tet sind. Aus den néichsten k Eingabezeichen und dem Stackinhalt entscheidet der Parser,
ob er eine

e shift-Aktion ausfiihrt: schiebe das néchste Eingabesymbol auf den Stack, oder eine
o reduce-Aktion ausfiihrt: vereinfache den Stackinhalt.

Daher heifsen diese Parser auch shift-reduce-Parser. Die Reduzierung des Stacks bei
einer reduce-Aktion geschieht in mehreren Schritten:

e Wihle eine Regel X — af~y aus.
e Losche v, S und « (in dieser Reihenfolge nacheinander) vom Stack.
e Speichere X auf den Stack.

Damit besteht der Stackinhalt im Wesentlichen aus Nichtterminal- und Terminalzeichen.

BEISPIEL: Betrachte die folgende eindeutige Grammatik fiir Ausdriicke:

EFE—-FE+T T —-TxF F — id
E—-T T — F F — num
F — (E)

Als Eingabe betrachten wir id + id * id. Dann ist der Ablauf eines shift-reduce-Parser
folgendermafsen:

Stack Eingabe Aktion
id + id * id shift
id + id * id reduce
F + id * id reduce
T + id * id reduce
E + id * id shift
E+ id * id shift
E+id * id reduce
E+F * id reduce
E+T * id shift (*)
E+T* id shift
E+T* id € reduce
E+T*F € reduce
E+T € reduce
E € accept
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An der Stelle (*) wire im Prinzip auch eine reduce-Aktion moglich gewesen, allerdings
gibt es keine Regel zur Ableitung von E'x. ... Aus diesem Grund hat der Parser dort eine
shift-Aktion ausgefiihrt.

Der Vorgang reduce entspricht einer Regelanwendung. Der Parser wendet also diese Re-
geln ,bottom-up” an, d.h. die Umkehrung der reduce-Aktionen ergibt folgende Rechts-
ableitung:

F—FE+T —FE+T+«xF —FE+Txid — E+ F xid —* id + id x id

Das wesentliche Problem ist nun, wie der Parser entscheidet, welche Aktion (shift oder
reduce) im néchsten Schritt angewendet wird.

Losung: Lese den gesamten Stackinhalt mit einem endlichen Automaten und entscheide
auf Grund des Zustandes des Automaten am Ende des Lesens und der néchsten k Einga-
bezeichen, welche Aktion ausgefiihrt wird. Um zu vermeiden, dass wir bei jedem Token
den gesamten Stack lesen, speichern wir die Automatenzustéinde auch auf dem Stack, so
dass wir nur das oberste Element lesen miissen. Somit hat der Stack die Form

SOO[lSlOéQSQ . Sn—lanSn

mit a; € N UT und S; sind Zustédnde des Automaten (eigentlich sind die «; nun iiber-
flissig, aber wir nehmen sie zur besseren Ubersicht auf).

Die Aktionen des Parsers werden durch eine LR-Parsing-Tabelle mit folgenden Ein-
tragen definiert:

e sn — shift und gehe in den Zustand n

e gn — gehe in den Zustand n

e 7k — reduce mit Regel k

e a — accept, d.h. die Eingabe wurde vollstdndig erfolgreich erkannt
e ¢ (leerer Eintrag) — Syntaxfehler

Dabei entsprechen die s/g-Eintriage den Kanten des Automaten: s bei Terminalsymbolen
und g bei Nichtterminalen.

BEIsPIEL: Wir betrachten eine einfache Grammatik fiir ,Anweisungssequenzen“ (wobei
das neue Startsymbol S’, fiir das es nur eine Regel gibt, auf das alte Startsymbol und
den End-of-file-Marker $ verweist):

0) 8" — S$ 3) L —» S
(1) S — (L) 4 L — L,S
2 S — =z

Beachte: Die Grammatik ist linksrekursiv (wegen Regel 4) und damit nicht LL(k)!
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Die LR-Parsing-Tabelle hat die Form Zustand x (N UT U {$}) — Aktion:

Der linke Teil der Tabelle heifst auch shift /reduce-Tabelle und der rechte Teil auch
goto-Tabelle. Der Startzustand entspricht dem ersten Stackelement und ist der Zustand

1.

Aktionen bei reduce:

shift/reduce goto

() = , $|S L
1] s3 52 g4
21r2 r2 r2 r2 r2
3183 52 g7 g5
4 a
D s6 s8
6|r1 r1 r1 r1 rl
7\r3 r3 r3 r3 r3
81 s3 52 g9
91rd r4 r4 r4d r4

e Losche oberste Stackelemente (entsprechend der rechten Regelseite)

e Lege linkes Nichtterminalsymbol auf den Stack

e Berechne neuen Zustand aus oberstem Zustand (nach dem Entfernen) mit der goto-

Tabelle

Die Tabelle entspricht dabei dem folgenden Automaten:
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Beachte: Zustinde ohne Uberginge (Senken) sind entweder ein Endzustand (4) oder
reduce-Zustande (2,6,7,9).

Mit der obigen Tabelle arbeitet der Parser wie folgt auf der Eingabe ,, (x,x) $*“

Stack Eingabe | Aktion
1 (x,x)$ s3
1(3 x,%x)$ 52
1(3x2 ,x)$ 72
1(357 , 08 r3
1(@3L5 , )8 s8
1(3L5,8 x)$ 52
1(3L5,8x2 )$ r2
1(3L5,859 )$ r4
1(3L5 )8 s6
1(3L5)6 $ rl
154 $ a

Dies entspricht der Ableitung
S— (L) — (L,S) — (L,x) — (S,z) — (z,x)

Frage: Wie erhilt man die LR-Parsing-Tabelle?
Konstruiere hierzu einen Automaten mit £ Symbolen Vorausschau:

e Fiir k > 2 entstehen sehr grofse Parsingtabellen, praktisch nicht relevant.

e In der Praxis sind alle sinnvollen Programmiersprachen mit & = 1 beschreibbar
durch LR(1)-Grammatiken.

e Ein verstandliches, aber sehr eingeschranktes Prinzip ist & = 0.

Aus diesem Grund betrachten wir zunéchst die Konstruktion von LR(0)-Parsern.

4.3.2. LR(0)-Parser

Beobachtung im obigen Beispiel: Stack und Eingabe entspricht immer einer Satzform der
Rechtsableitung.

Idee: Jeder Zustand des Automaten enthélt Regeln mit einer Markierung, wie weit schon
gelesen wurde.

Produktionen mit solchen Positionsmarkierungen heifen LR (0)-Elemente (LR (0) items).

DEFINITION: Sei A — (v € P eine Produktion mit Sy € (N UT)*. Dann heifit A — S.y
ein LR(0)-Element der Grammatik (hier ist ,.“ ein Symbol, das nicht in der Grammatik
vorkommt).

Beachte: § = ¢ und v = ¢ sind zuléssig. Somit gehoren z.B. zur Regel S — (L) die vier
LR(0)-Elemente
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S — (L)

S — (.L)
S — (L.)
S — (L).

Die Automatenzustande sind nun Mengen von LR(0)-Elementen, die bestimmte Ablei-
tungssituationen beschreiben. Der Startzustand enthélt S” — .S$ (,noch nichts gelesen®).
Die passende Eingabe dazu ist alles, was aus S$ ableitbar ist, d.h. alles, was aus S ab-
leitbar ist, ist auch moglicher Anfang der Eingabe. Wir nehmen daher alle S-Regeln
zum Zustand hinzu, d.h. der Startzustand (1) entspricht daher der Menge von LR(0)-
Elementen

{8 —.8% S—.(L), S—.x}
Dies fithrt uns zu folgender Definition:

DEFINITION:

1. Sei M eine Menge von LR(0)-Elementen. Dann ist der Abschluss (closure) von
M die kleinste Menge mit

a) M C closure(M)

b) Ist A — «.Bf € closure(M) und B — ~ eine Produktion, dann ist auch
B — .y € closure(M)

2. Ein LR(0)-Zustand ist eine abgeschlossene Menge von LR(0)-Elementen.

Die Berechnung von Abschliissen ist trivial mittels Iteration.
Der Startzustand des Automaten ist closure({S" — .S$}).

Die Berechnung der Zustandsiibergénge erfolgt nun durch Verschieben der Markierung
um ein Symbol nach rechts. Der Ubergang von Zustand (1) unter dem Symbol x ist der
Abschluss von S — z., was den Zustand (2) ergibt:

{S—uz}
Der Zustand (3) entsteht durch Ubergang von (1) unter ‘(’:

{S — (L) L — .S S — (L)
L - LS S — =« }

DEFINITION: Sei M ein LR(0)-Zustand und X € N UT. Dann ist
goto(M, X) := closure{A — aX.0| A— a.XpB € M})

Daraus lésst sich nun der LR(0)-Automat konstruieren. Hierbei erhélt man die redu-
ce-Aktionen aus LR(0)-Zustdnden, die abgearbeiteten Produktionen entsprechen, d.h.
Elemente der Form A — . enthalten.
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Berechnung des LR(0)-Automaten
(mit Zustinden/Knoten 7' und Ubergingen /beschrifteten Kanten E)

T := {closure({S" — .S%})};

E=0

repeat

for each M €T
for each A v a.Xge M

N := goto(M, X)
T:=TU{N}
E:=EU{M3 N}

until 7, E unchanged

Zu beachten ist, dass das Symbol $ nicht zur Grammatik gehort, d.h. es findet keine
Berechnung von goto(M, $) statt, sondern dies resultiert in einer accept-Aktion (s.u.).
Somit wird fiir die obige Grammatik der folgende Automat berechnet:

2
1 S —-x
X
s —.8$| x i
S—=.L) 3
S— x (
MERYS .
L—-S
S L—- LS 5 L-L,S
S—*-(L)l’s—»L. S~ M
S = x L—'i.,%/ S = x
) S
4 A4 7 v 6 v v 9
S¢—=S.$ L-S. S = (L). L—-LS.

Berechnung der LR(0)-Parsing-Tabelle

Zunichst werden alle LR(0)-Zusténde des Automaten durchnummeriert (z.B. mit 1 fiir
den Startzustand). Im obigen Bild sind diese Nummern schon an die Zusténde geschrie-
ben. Stelle dann die Parsing-Tabelle auf, die den Typ

Zustand x (N UT U {$}) — Aktion
hat, indem die Tabelle nach folgenden Regeln gefiillt wird:

o i j mit X € T: Dies entspricht einer shift-Aktion: Trage Aktion ,,sj* an der
Stelle (i, X) ein.

o i j mit X € N: Dies entspricht einer goto-Aktion: Trage Aktion ,g 7 an der
Stelle (i, X) ein.
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e Falls ein Zustand i ein Element A — (. enthélt (wobei A — 8 die n-te Produktion
sei): Dies entspricht einer reduce-Aktion: Trage ,,rn an allen Stellen (i, X) mit
X €T ein.

e Falls ein Zustand i ein Element S” — S.$ enthélt: Dies entspricht der accept-Aktion:
Trage ,,a* an der Stelle (7, $) ein.

Falls eine solche Tabelle keine mehrfachen Eintrdge enthélt, dann heiftt die Grammatik
eine LR(0)-Grammatik.

Fiir unseren konstruierten Automaten erhalten wir damit genau unsere schon bekannte
LR(0)-Parsing-Tabelle:

shift/reduce goto

() = , $|S5S L
1] s3 52 g4
2172 r2 r2 r2 r2
313 52 g7 go
4 a
5 s6 s8
6|rl r1 r1 r1 rl
7\r3 r3 r3 r3 r3
8| s3 52 g9
9ird r4 rd4d r4d r4

4.3.3. SLR(1)-Parser

Bei LR(0) benutzt man keine Vorausschau bei der Konstruktion des Automaten, d.h. die
reduce-Eintrage in der Tabelle sind unabhéngig vom néchsten Eingabesymbol. Dadurch
entstehen Konflikte, die manchmal durch eine genauere Vorausschau vermeidbar waren.
Wir betrachten als Beispiel die folgende Grammatik:

0) S — E$ (1) £ - T+E
2) E —» T 3) T — =

Der LR(0)-Automat sieht wie folgt aus:

1 2 4
S — E$ S—ES$ E—-T+E
E - T+E E — T+E
E-T E—-T
T— x + T—- x
5 X 3 E

\ 4 T 6
T —x VE—'T.+E A

E-T E — T+E.
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Die LR(0)-Tabelle enthélt nun einen shift-reduce-Konflikt bei (3, +):

x + $ |\ E T
1]s5 g2 g3
2 a
3|72 s4/r2 r2
4185 g6 g3
9| r3 73 T3
6|rl rl rl

Eine Verbesserung liefert die SLR(k)-Konstruktion (Simple LR): Die Konstruktion
des Automaten erfolgt wie bei LR(0), jedoch werden reduce-Eintriage nur erzeugt, falls die
néachsten k Eingabezeichen hinter dem reduzierten Nichtterminal tatséchlich vorkommen
koénnen; hierzu kénnen die FOLLOW-Mengen verwendet werden.

In unserem Beispiel verwenden wir £ = 1. Die SLR(1)-Parsing-Tabelle ist dann wie
eine LR(0)-Parsing-Tabelle konstruiert, aber mit der folgenden Anderung:

e Falls ein Zustand i ein Element A — . enthélt (wobei A — [ die n-te Produktion
sei): Trage ,,r n“ an allen Stellen (7, X') mit X € FOLLOW(A) ein.

Falls die Tabelle nun konfliktfrei ist, so liegt eine SLR(1)-Grammatik vor.

Beispielsweise ist hier
FOLLOW(E) = {$} FOLLOW(T) = {+, $}

Damit ergibt sich die folgende konfliktfreie SLR(1)-Tabelle:

x + $|E T
1| sb g2 g3
2 a
3 s4 12
41 sb g6 g3
) r3d 13
6 rl

Vorteile von SLR-Parsern:

e kleine Zustandsmengen (damit auch kleine Tabellen, vor allem im Vergleich zu

LR(1))

e viele Programmiersprachen sind SLR(1)

4.3.4. LR(1)-Parser

Ein LR(0)-Zustand enthélt eventuell Elemente (und damit auch Konflikte), die in realen
Ableitungen nicht vorkommen kénnen. Um dieses Problem zu vermeiden, verfeinern wir
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die Zusténde durch Hinzunahme der néchsten k£ Eingabesymbole hinter der rechten Seite
einer Produktion.

DEFINITION: Ein LR(1)-Element hat die Form (A — f.v,2) mit A — gy € P und
x € TU{$}. Dabei wird A — .7 als Kern des Elements bezeichnet.

Intuitiv: Ein Element (A — (.7, z) entspricht der Situation, dass 5 oben auf dem Stack
ist und ~yx ableitbar ist zum Anfang der Resteingabe.

Parser der Form LR(k) mit & > 1 werden praktisch nicht benutzt, da die Zustandsmen-
gen dann zu grof werden und die meisten Programmiersprachen eine LR(1)-Grammatik
haben.

Die Konstruktion eines LR(1)-Parsers erfolgt wie bei LR(0), nur erfolgt die Berechnung
mit LR(1)-Elementen statt mit LR(0)-Elementen. Zu diesem Zweck miissen die Defini-
tionen von closure und goto auf LR(1)-Elemente angepasst werden.

DEFINITION: Sei M eine Menge von LR(1)-Elementen. Dann ist der Abschluss (closure)
von M die kleinste Menge closure(M ) mit

1. M C closure(M)

2. Ist (A = a.Bf, z) € closure(M) und B — v Produktion sowie w € FIRST(5z), so
ist (B — .y, w) € closure(M)

Neu ist also die Beriicksichtigung moglicher Eingabesymbole, die hinter der rechten Seite
v einer Produktion folgen kénnen, was auf Grund des Kontextes nur FIRST(Sx) sein
kann.

Die goto-Funktion ist dagegen genauso wie im LR(0)-Fall definiert:
DEFINITION: Sei M eine Menge von LR(1)-Elementen und X € N UT. Dann ist

goto(M, X) := closure({ (A — aX.f,w) | (A — a.Xp,w) € M})
Der Startzustand des LR(1)-Automaten ist wie tiblich definiert als

closure({(S" — .5%,7)})

Hier ist ? beliebig, da man nie iiber das $ liest. Somit kann nun der LR(1)-Automat
berechnet werden wie der LR(0)-Automat, aber mit LR(1)-Zustédnden. Aus diesem Auto-
maten wird dann — wie bei LR(0) — die LR(1)-Parsing-Tabelle erzeugt, einen Unterschied
gibt es nur bei reduce-Eintragen:

e Falls ein LR(1)-Zustand 7 ein Element (A — (., x) enthélt (wobei A — f die n-te
Produktion sei): Trage ,,r n“ an der Stelle (i, x) ein.

Es ergeben sich hieraus nun prézisere reduce-Aktionen, d.h. weniger shift/reduce- und re-
duce/reduce-Konflikte. Eine Grammatik wird als LR(1)-Grammatik bezeichnet, wenn
die so konstruierte LR(1)-Tabelle konfliktfrei ist.

92



BEISPIEL: Betrachten wir eine Grammatik fiir Ausdriicke und Dereferenzierungen wie in

0) 8" — S$% 3 FE — V
(1) § - V=E 4 V = x
2 S - FE (5) V. — «E
Diese Grammatik ist nicht SLR(1) (~ Ubung).
Der LR(1)-Automat sieht wie folgt aus:!
2 3 9
S¢—=88? E—-V.,$
A S—=V=ES$ _
S
1 \% 5
S—E.,$
E
7 v
E-V.$
\
12
E-V. =8
Vv
10
V- *E =$§
E
14
E *
AV *E.,$ V-, E,$

1Zur Vereinfachung werden LR(1)-Elemente mit gleichem Kern zusammengefasst!
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Daraus erhalten wir die folgende LR(1)-Parsingtabelle (analog zu LR(0), nur bei reduce-
Aktionen mit Berticksichtigung der Vorausschau):

x x = $|S FE V
1] s8 s6 g2 g5 g3
2 a
3 s4 r3
4 | s11 s13 g9 g7
5 72
6 | s8 s6 gl0 g12
7 r3
8 rd r4
9 rl
10 rd 15
11 r4
12 r3d r3
13 | s11 s13 gld g7
14 5

Schon bei dieser kleinen Grammatik haben wir 14 LR(1)-Zusténde. In der Regel kénnen
LR(1)-Tabellen sehr groft werden durch die Kombination von Regeln und Vorausschau.
Daher versucht man in der Praxis, die Tabelle zu verkleinern. Die Methode hierzu, die
nachfolgend skizziert wird, heift Look-Ahead-LR (1) (LALR(1)).

4.3.5. LALR(1)-Parser

Idee: Verschmelze Zusténde, deren Elemente sich nur in den Vorausschausymbolen, aber
nicht im LR(0)-Kern unterscheiden.

Im obigen Beispiel haben die folgende Zustandspaare gleiche Kernmengen und lassen sich
daher zusammenfassen: (6, 13), (7, 12), (8, 11) und (10, 14). Bilde nun die Vereinigung
der Zustinde, daraus ergibt sich direkt ein verkleinerter Automat, da alle goto-Uberginge
eines vereinigten Zustands in einen vereinigten Zustand fithren. Konstruiere hieraus eine
Parsertabelle wie bei LR(1).

Anmerkung: Hierdurch kénnen im Vergleich zu der LR(1)-Tabelle nur neue reduce-reduce-
Konflikte entstehen, dieses tritt in der Praxis aber selten auf.

Eine Grammatik heift nun LALR(1)-Grammatik genau dann, wenn die so konstruierte
Tabelle nur eindeutige Eintrage hat.

Die LALR(1)-Tabelle fiir obiges Beispiel sieht wie folgt aus:
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xr x = $|S E V
1 |s8 s6 g2 gd5> g3
2 a
3 s4 r3
4 | s8 s6 g9 g7
) r2
6 | s8 s6 gl0 g7
7 r3 r3
8 rd r4
9 rl
10 r5 rd

Diese Grammatik ist also LALR(1) und die verkleinerte Tabelle reicht aus. In der Regel
wird bei LR-Parsern nur die LALR-Methode verwendet, da sonst die Tabellen zu grof

werden.

4.4. Klassifikation der Grammatiken und Sprachen

Um einen Eindruck der Méchtigkeit der verschiedenen Methoden zu erhalten, geben wir

einige Ergebnisse iiber die Klasse von Grammatiken an.

Im folgenden Satz bezeichnen wir mit den Typnamen die Menge aller Grammatiken von

diesem Typ.
SATz: Es gilt:

1. Vk>0ist LL(k) € LR(k)

2. LR(0) € SLR(1)

3. SLR(1) € LALR(1)

4. LALR(1) € LR(1)
Graphisch:

LALR(1)

LR(1)

Interessant ist auch die folgende Aussage zur Méchtigkeit der LR(1)-Klasse:

SATZ: Zu jeder deterministisch kontextfreien Sprache, d.h. eine, die mit einem determi-
nistischen Kellerautomaten erkannt werden kann, existiert eine LR(1)-Grammatik, die
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diese erzeugt.

Somit sind also LR(1)-Grammatiken fiir die Syntaxanalyse im Prinzip ausreichend. Wenn
wir mit mit £(L) die Menge aller Sprachen, die durch die Grammatikklasse L erzeugt
werden kénnen, bezeichnen, dann gelten die folgenden Beziechungen, die im nachfolgenden
Bild visualisiert sind:

e LILL(1)) ¢ L(LR(0))
e LILR(0)) ¢ L(LL(1))

e L(LR(0)) € L(LR(1))

e L(SLR(1)) = L(LALR(1)) = L(LR(1))

S(LR(0))
det. kontextfrei = £(LR(1))
— S(LALR(1))
= S(SLR(1))

4.5. Parser-Generatoren

Die Konstruktion von Parsingtabellen ist einfach, aber aufwindig — d.h. gut automati-
sierbar. Aus diesem Grund bietet sich die Verwendung von Parser-Generatoren an,
die als Eingabe eine Grammatik erhalten (und auch ,semantische Aktionen“, spéter) und
als Ausgabe ein Parser-Programm liefern.

Das Vorgehen eines Generators ist z.B. fir LALR(1): Berechne zunéchst die Zusténde
(entweder LR(1) + Verschmelzung oder auch durch direkte Berechnung, was effizien-
ter, aber konzeptuell aufwéndiger ist), berechne dann die Parsing-Tabelle und generiere
daraus den Parser entweder als ,Interpreter” fiir die Parsingtabelle oder als spezielles
Programm (case-Anweisungen iiber alle Zusténde).

Es gibt sowohl Parsergeneratoren basierend auf LL(k) als auch fir LALR(k), meist nur
k = 1. Im Folgenden verwenden wir Happy, eine Haskell-Variante des klassischen Yacc-
Parsers fiir Unix. Dieser basiert auf LALR(1). Die Eingabe ist hierbei eine Grammatik-
beschreibung der Form:

<Modulkopf (optional)>
<Parser-Deklarationen>
Tolh

<Grammatik-Regeln>
<Modulende (optional)>
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Hierbei sind Modulkopf und -ende optionaler Haskell-Code, welcher um den generierten
Parser gesetzt wird. Dieser kann z.B. den Code fiir einen Scanner und fiir semantische
Aktionen (s.u.) enthalten. Der Modulkopf ist wie folgt aufgebaut:

{
module ...
import ...

}

Die Parser-Deklarationen beinhalten allgemeine Deklarationen fiir den Parser, wie die
Liste der Terminalsymbole, Hauptparserfunktionen u.a. Die Grammatikregeln haben die
Form

A: By B, { <Aktion> }
| C; ... C, { <Aktion> }

Hierbei ist A ein Nichtterminalsymbol und die B;s Nichtterminal- oder Terminalsymbole.
Aktion ist eine semantische Aktion, die bei der reduce-Aktion dieser Regel ausgefiihrt
wird (s.u.).

BEISPIEL: Unsere Grammatik fiir Ausdriicke wird mit Happy wie folgt spezifiziert (z.B.
in der Datei expr.y):

%name calc -- name of created function
Jtokentype { Token } -- type of accepted tokens
-- Thus, calc :: [Token] — t
-- with t attribute of first rule

%token ’+> { PLUS } -- terminals of grammar

>%> { MULT }

> (> { LPAREN }

>)> { RPAREN }

ia { 1D }

num { NUM }
he
prg : exp {1}
exp : exp ’+’ term {32

| term {1}
term : term ’%’ factor { }

| faktor {17}
factor : id {1}

| num {17}

| > exp ’)° {7
{
happyError :: [Token] — a -- always has to be defined
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happyError _ = error "Parse error"

data Token = ID | NUM | PLUS | MULT | LPAREN | RPAREN
}

Hierbei definiert %name den Namen der generierten Parserfunktion. %tokentype definiert
den Haskell-Datentyp der Token.

Durch %token werden alle Terminalsymbole, die in der Grammatik benutzt werden, fest-
gelegt. Dabei steht in den geschweiften Klammern ein Haskell-Pattern des Tokentyps:

%token <namel> { <Patternl> }
<name?2> { <Pattern2> }

Die Argumente dienen dazu, Werte des Scanners (z.B. Wert einer Zahl, Namen eines
Identifiers) an die semantische Aktion zu iibergeben. In diesem Fall wird die Notation
youm { Num $$ }“ benutzt.

Weiterhin muss immer eine Funktion happyError mit dem entsprechenden Tokentyp
definiert sein, die im Falle eines Syntaxfehlers aufgerufen wird.

Nach Ubersetzen mit Happy erhilt man Haskell-Programm exp . hs, welches eine Funktion
calc definiert, die den Parser implementiert.
Konflikte

Bei der Konstruktion von shift /reduce-Parsern kénnen folgende Konflikte auftreten, die
nach einer festen Regel werden, um einen lauffahigen Parser zu erhalten (dies muss al-
lerdings nicht die beabsichtigte Losung sein!):

o shift-reduce-Konflikt: Happy bevorzugt shift vor reduce
e reduce-reduce-Konflikt: Happy bevorzugt die textuell frithere Regel

Auch wenn man durch diese Losungsstrategie einen lauffahigen Parser erhélt, sollte man
Konflikte durch Anderung der Grammatik explizit eliminieren!

BEISPIEL: Betrachten wir z.B. die mehrdeutige(!) Grammatik

S — if FE then S else S
S — if FE then S

S — assign

Mehrdeutig ist die Ableitung des Satzes

if a then if b then 57 else S
—_——
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Ublich ist, dass ein else zum néichstmoglichen then gehort. Die LR-Parsing-Tabelle fiir
diese Grammatik enthélt jedoch zunéachst einen shift-reduce-Konflikt:

S — if F then S. else S ~» shift
S — if F then S. ~  reduce

Happy bevorzugt nun shift, was hier verniinftig ist, da es zur obigen géngigen Program-
miersprachenkonvention passt. Besser ist aber eine modifizierte Grammatik: U entspricht
unmatched statement (ohne else), wihrend M matched statement entspricht. Die modi-
fizierte Grammatik lautet dann:

S - M

S = U

M — if FE then M else M
M — assign

U — if FE then S

U — if FE then M else U

BEISPIEL: Betrachte eine mehrdeutige Grammatik fiir Ausdriicke:

exp : exp ’+’ exp {}
| id {}
Nun kann es zu einem Konflikt kommen:
exp : exp . '+’ exp ~» shift
exp : exp ’+’ exp . ~» reduce

Betrachte die Ableitungsbaume fiir id + id + id:

id id id id

Links wird shift vor reduce benutzt, rechts reduce vor shift. Hier ist die Heuristik von
Happy unpassend!

Losung: Entweder wir modifizieren die Grammatik oder wir fiigen eine explizite Parser-
deklaration hinzu:
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%hleft '+

Dadurch wird spezifiziert, dass das Terminalsymbol + linksassoziativ ist, d.h. der Konflikt
wird durch ein reduce vor shift gelost.

Analog kann ein Operator zum Potenzieren wie mathematisch {iblich als rechtsassoziativ
spezifiziert werden, wodurch der Konflikt durch ein shift vor reduce gelost wird:

hright >~

Desweiteren kann man Operatoren als nicht-assoziativ deklarieren, wodurch ein Fehler
ausgegeben wird, falls der Fall auftritt (d.h. shift/reduce-Eintriage werden durch error-
Aktionen ersetzt):

%nonassoc ’=’

Hierdurch wére id=id=id ein unzuléssiger Satz.

Weitere Konflikte (Mehrdeutigkeiten) konnen durch Prioritéten in Ausdriicken entstehen.
Wir betrachen beispielsweise folgende Grammatik:

exp : exp ’+’ exp {}
| exp ’*° exp {}
| id

Dann ist der Ausdruck id + id * id mehrdeutig. In der iiblichen mathematischen No-
tation soll * stéarker als + binden. Dies kann man durch eine Deklarationssequenz aus-
driicken, wobei die spateren Deklarationen stérker binden:

%left '+
%hleft 7%

Mittels expliziter Parserdeklarationen hétte also die folgende Spezifikation keine Konflikte
und entspricht den iiblichen Bindungsregeln:

%nonassoc ’=’
%left 2+
%left 2’
hright °>~°

exp : exp ’+’ exp {}
| exp %’ exp {}
| exp ’=’ exp {}
| exp >~ exp {}
[ >C exp ?)? {}
| id {}
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5. Parsing-Aktionen und Abstrakte
Syntax

Bisher haben wir Methoden kennengelernt, um die Syntax von Programmen zu erkennen.
Das Ziel ist allerdings die Codeerzeugung entsprechend der erkannten Syntax. Der erste
Schritt hin zu diesem Ziel ist das Einfiigen semantischer Aktionen in die Syntaxanalyse.

5.1. Semantische Aktionen

Idee ist, dass jedes Grammatiksymbol (Terminal- und Nichtterminalsymbol) eine Be-
deutung tragt. Bei den Terminalsymbolen ist dies der konkrete Wert der Symbolklasse
(Id: String, Num: Zahlenwert) und bei Nichtterminalsymbolen ist dies die Bedeutung des
abgeleiteten Sprachkonstrukts — z.B. bei Ausdriicken der Wert, bei Anweisungen eine
Transformation auf dem Speicher.

DEFINITION: Eine semantische Aktion ist eine Anweisung oder ein Ausdruck (je nach
imperativer oder funktionaler Sprache), die einer Syntaxregel zugeordnet wird und bei
Anwendung den Wert des linken Nichtterminalzeichens berechnet.

Die konkrete Realisierung semantischer Aktionen ist abhéngig vom Syntaxanalyseprin-
zip. Wir werden daher verschiedene Realisierungen betrachten, bevor wir dann spéter
auf eine eher unabhéngige Methode eingehen.

5.1.1. Recursive Descent Parser
In einen rekursiven Abstiegsparser kann man semantische Aktionen wie folgt integrieren:

e Erweitere die Terminalzeichen um eine Komponente, die die Bedeutung dieses Sym-
bols reprasentiert, z.B. bei Ausdriicken:

data Token = ID String | Num Int | Plus | Minus | ...

e Nichtterminale werden ja durch Funktionen représentiert, so dass der Bedeutungs-
wert dem Ergebnis der Funktion entspricht. Somit werden Nichtterminalfunktionen
implementiert durch Aufruf der Symbole der rechten Seite und eine Berechnung der
Bedeutung dieses Nichterminalsymbols.

BEISPIEL: Berechnung des Werts von Bindrzahlen:

Wir benutzen die folgende Grammatik:

digits — digits 0 | digits1 | 0 | 1
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Diese ist linksrekursiv, daher wenden wir die iibliche Transformation an:
digits — 0 digits | 1digits | 0 | 1

Der semantische Wert soll nun der zugehorige Integer-Wert sein. Die Berechnung dieses
Wertes kénnen wir in den RD-Parser integrieren (der Einfachheit halber lassen wir hier
auch leere Bitfolgen zu). Ein Problem ist dabei, dass wir die Stellung der Bits zur Wert-
berechnung benétigen. Zum Beispiel ergibt sich der semantische Wert von ,,1digits* aus
der Summe des semantischen Wert von digits und 2!, wobei [ die Linge von digits ist.
Aus diesem Grund berechnen wird zwei semantische Werte:

1. Die Lange der Bitfolge
2. Den Wert der Bitfolge

Am Ende wird aber nur der Wert zuriickgegeben:

data Token = BitO | Bitl | EOF
deriving (Eq, Show)

-- Der semantische Wert ist ein Paar:
-- (Anzahl digits, Wert der schon gelesenen digits)

digits :: [Token] — ([Token], (Int,Int))
digits (t:ts) = case t of
Bit0 — let (ts1,(1 ,v)) = digits ts
in (ts1,(Q+1,v))
Bitl — let (ts1,(1 ,v )) = digits ts
in (ts1, (141, (2"1)+v))
EOF — (ts,(0,0))

parse ts = value
where (_,(_,value)) = digits ts

Zu beachten ist, dass die Langenberechnung nur notwendig ist wegen der Umstellung der
Regeln in eine rechtsrekursive Form. Bei einer linksrekursiven Regel ist die Berechnung
einfacher, wie wir nun sehen werden.

5.1.2. Bottom-Up-Parser

Bei Bottom-Up-Parsern werden Terminalzeichen wie oben erweitert, aber auch die Nicht-
terminalzeichen erhalten eine Komponente fiir den semantischen Wert, welche in der Im-
plementierung einfach auf dem Stack gespeichert werden kann, d.h. der Stack enthéalt
nicht nur die Symbole (bzw. Automatenzusténde), sondern auch die semantische Wer-
te dieser Symbole. Die semantischen Aktionen werden am Ende jeder Regel angegeben.
Beispielsweise kann unsere Binérzahlberechnung in Happy wie folgt definiert werden:
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%name parser

%tokentype {Token}

htoken ’0’ { BitO }
’1° { Bitl }

o

digits : digits ’0’ { 2%$1 }
| digits 21’ { 2%$1+1 }
| 20° {0}
| 71 {1}

Semantische Aktionen werden in LR-Parsern bei einer Reduktion ausgefiihrt; dann sind
alle Symbole der rechten Seite auf dem Stack, so dass deren semantische Werte zur Verfii-
gung stehen und man mit der Notation $¢ auf den semantischen Wert des i-ten Symbols
der rechten Seite zugreifen kann. Somit wird der Wert des reduzierten Nichtterminals in
den Klammern {...} definiert.

Die reduce-Aktion einer Regel mit semantischen Aktionen wird nun wie folgt durchge-
flihrt:

1. Ersetze im Ausdruck der semantischen Aktion alle Symbole $: durch die auf dem
Stack entsprechend gespeicherten Werte.

2. Reduziere den Stack (wie friiher).

3. Werte die semantische Aktion aus und speichere das Ergebnis beim obersten Stack-
element.

BEISPIEL: Berechnung der Werte von Ausdriicken DeskCalculator:
Die Ausdriicke entsprechen dabei der schon frither angegebenen Grammatik; als seman-
tischer Wert wird nun der Integer-Wert des Ausdrucks benutzt.!

{
data Token = ID String | NUM Int | PLUS | TIMES | LPAREN | RPAREN

}

%token id { ID $$ }
num { NUM $$ 2}
'+ { PLUS }

Yo

prog : exp { %11}
exp : exp ’+’ term {$1+831%
| term { %11}

1$$ bedeutet, dass der semantische Wert von id nicht das Token selbst ist, sondern das Argument, auf
das der ID-Konstruktor bei der Konstruktion durch den Scanner angewendet wurde.
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term : term ’*’ factor { $1 * $3 }
| factor { %11}
factor : num { %113
| > exp ’)’ {$21}

Beachte: Die Umsetzung mit einem RD-Parser wére schwieriger wegen der Transformati-
on der Regeln z.B. zu T'— FT' und T" — *F'T" und T" —. Weil innerhalb der T’-Regeln
das linke Argument fehlt, was aber zur Wertberechnung notwendig ist, miissen wir dessen
semantischen Wert als erstes Argument in den 7”-Parser hineinreichen:

parse_T (t:ts) = let (tsl, fRes) = f (t:ts) in

case t of

NUM _ — parse_T’ fRes tsl

LPAREN — parse_T’ fRes tsl
— error ...

parse_T’ lval (t:ts) = case t of
PLUS — (t:ts, 1lval)
TIMES — 1let (tsl, fRes) = f ts
in parse_T’ (lval * fRes) tsli
RPAREN — (t:ts, 1lval)
EOF — (t:ts, 1lval)
— error ...

Wie man sieht, ist die konkrete Syntax haufig (insbesondere LL(1)) nicht direkt geeignet
fiir semantische Berechnungen. Aus diesem Grund benutzt man eine abstrakte Syntax
zur weiteren semantischen Berechnung (siche unten).

Die semantischen Aktionen reichen im Prinzip schon fiir alle Ubersetzungsaufgaben aus,
daher bezeichnet man Yacc, Happy etc. auch als Compilergeneratoren. In der Praxis sind
jedoch bei groferen Projekten die Ubersetzungsaufgaben zu komplex, um alles in der
syntaktischen Analyse zu integrieren, so dass man eine bessere Struktur erhélt, wenn
man die syntaktische und semantische Analyse mittels einer abtrakten Syntax trennt.

Zunéchst aber demonstrieren wir die Méchtigkeit der semantischen Aktionen am Beispiel
eines einfachen Interpreters, beispielsweise fiir Simple-Programme.

Die Hauptdatenstruktur eines Interpreters ist eine Umgebung, d.h. eine Abbildung vom
Typ

type Env = String — Int

die Bezeichnern aktuelle Werte zuordnet. Notwendig ist eine Moglichkeit zur Anderung
eines Eintrags, die wir wie folgt definieren kénnen:

update :: Env — String — Int — Env
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update e n v = \m — if m == n then v
else em

Die ,leere” Umgebung liefert immer einen Fehler bei einem Zugriff:

emptyEnv :: Env
emptyEnv n = error ("Access to undefined variable " ++ n)

Der semantische Wert eines Ausdrucks ist dann eine Abbildung Env — Int, der seman-
tische Wert einer Zuweisung ist dagegen eine Abbildung Env — Env. Insgesamt erhalten
wir mit diesen Uberlegungen den folgenden Interpreter:

{

type Env = String — Int

update :: Env — String — Int — Env

update e n v = \m — if m == n then v
else em

emptyEnv :: Env
emptyEnv n = error ("Access to undefined variable " ++ n)

}

Jiname interpreter

%tokentype { Token }
%token ’;’ { SEMICOLON }
’=> { ASSIGN }
+> { PLUS b
’x> { TIMES }
> (> { LPAREN }
) { RPAREN  }
id {ID $$}
um { Num $$ }
o
progrm : stmts ’(’ exp ’)’ { $3 ($1 emptyEnv) }
stmts : stm ’;’ stmts {\e— $3 (31 )}
| stm {3%17%
stm :id ’=’ exp { \e — update e $1 ($3 e) }
exp : exp ’+’ term {\e = ($1 e+ $3 e)::Int }
| term { %11}
term : term ’*’ factor {\e > ($1 e * $3 e)::Int }
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| factor { %1}

factor : id {\e > e $1 %}
| num {\_— %113}
| 2 exp ’)’ {%27%

{

data Token = ID String | NUM Int | MULT |

}

deriving Show

Anmerkungen:

Die Umgebung wird immer durchgereicht (sie ist nicht global, sondern lokal verén-
derbar). Dies ist eine Standardtechnik der funktionalen Programmierung.

Fiir die Beschreibung der Semantik von Programmiersprachen gibt es auch die
sog. denotationelle Semantik, die auf der Idee beruht, jedem Syntaxkonstrukt eine
entsprechende semantische Funktion zuzuordnen. Dieses Beispiel zeigt, dass wir
also die denotationelle Semantik mittels semantischer Aktionen in Haskell direkt
implementieren kénnen.

Was noch fehlt, sind Fallunterscheidungen und Schleifen (~ Ubung). Zudem sind
noch Ausgaben nétig. Hierzu kann man z.B. bei der Semantik einen Ausgabestring
mitfithren, so dass der Wert einer Anweisung eine Transformation

(alte Umgebung, bisherige Ausgabe) — (neue Umgebung, neue Aus-
gabe)

ist. Eine Zuweisung verdndert nun die erste Komponente, wihrend eine print-
Anweisung die zweite Komponente modifiziert.

Der neue Interpreter mit der Berechnung der Ausgabe sieht dann wie folgt aus:

Do

program : stmts { snd ($1 (emptyEnv,"")) }
stmts : stm ’;’ stmts {$3 . $1 %}
| stm {8%11}
stm : id ’=’ exp { \(e,0) — (update e $1 ($3 e), o) }
| print >’ exp ’)° { \(e,0) — (e, o ++ show ($3 e :: Int) ++ "\n") }
exp : exp ’+’ term {\e —> ($1 e + $3 e) :: Int }
| term {9%11}
term : term ’*’ factor {\e— (81 e x8$3e) :: Int }
| factor { %13}

66



factor : id {\e = e %1732
| num {\_.— $1}
| 2> exp ?)° {%21%

5.2. Attributierte Grammatiken

Semantische Aktionen ordnen jedem Nichtterminalsymbol einen Wert (auch Attribut
genannt) zu, welcher aus den Attributen der Symbole der rechten Regelseite berech-
net wird. Diese Berechnung entsprecht einem Datenfluss von unten nach oben im
Ableitungsbaum. Diese Berechnungsrichtung ist jedoch fiir manche Aufgaben nicht aus-
reichend, z.B. bei:

e Bestimmung der Schachtelungstiefe bei Blocken: Datenfluss von oben nach unten

e Aufbau einer Symboltabelle aller Deklarationen: Datenfluss: oben — unten — links
— rechts — oben

Die Verallgemeinerung von semantischen Aktionen sind daher attributierte Grammatiken:
Fiir jedes Symbol sind mehrere Attribute mit flexibleren Abhéngigkeiten méglich, wobei
die Attribute in zwei Klassen unterteilt werden: Bei synthetisierten Attributen erfolgt die
Berechnung von unten nach oben, bei vererbten Attributen erfolgt die Berechnung von
oben nach unten.

DEFINITION: Sei G = (N,T,P,S) eine kontextfreie Grammatik. Eine attributier-
te Grammatik ordnet jedem Symbol X € N UT eine Menge von synthetisierten
Attributen Syn(X) und eine Menge von vererbten Attributen Inh(X) zu (wobei
Inh(a) = @ fur alle a € T gilt) und enthilt fir jede Regel A9 — A;... A, € P eine
Menge von semantischen Regeln (Attributgleichungen) der Form

i.a = f(j1.a1,...,Jk-ak)
mit
e a € Syn(4;) falls i =0
e a € Inh(4;) fallsi >0

o fiir alle 1 <1 <k gilt:
— a; € Syn(A;,) falls 5, > 0
— a; € Inh(A4;)) falls j; = 0 gilt
Intuition:
e j.a bezeichnet das Attribut a des Symbols A;

e Die linke Gleichungsseite darf nur ein synthetisiertes Attribut der linken Seite der
Produktion oder ein vererbtes Attribut der rechten Seite sein.
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e In der rechten Gleichungsseite diirfen umgekehrt nur vererbte Attribute der linken
Seite oder synthetisierte Attribute der rechten Seite benutzt werden.

Durch diese Einschréankungen vermeidet man zyklische Abhéngigkeiten innerhalb einer
Regel, z.B. ist die Attributgleichung

0.a =0.a+0.a

unzuléssig (man beachte, dass hierdurch Zyklen in der gesamten Attributierung nicht
ausgeschlossen werden).

Eine Attributierung eines Ableitungsbaums ist nun eine Zuordnung von Knoten zu At-
tributwerten (entsprechend den Anforderungen der attributierten Grammatik), so dass
bei jeder Produktion im Ableitungsbaum alle Attributgleichungen erfiillt sind.

BEISPIEL: Berechnung der groften Schachtelungstiefe in einer blockstrukturierten Spra-
che, die durch folgende vereinfachte (mehrdeutige!) Grammatik definiert ist:

S - S S - SS P — assign
S — P P — begin S end

Die Attribute sind hierbei zum einen die Tiefe eines Blockes, d.h.
Inh(S) = Inh(P) = {d} (depth of block)

zum anderen die maximale Tiefe aller enthaltenen Blocke, d.h.
Syn(S) = Syn(P) = Syn(S’) = {m} (maximum depth)

Die Attributgleichungen fiir die einzelnen Regeln sind:

S = S ld = 1
0m = 1m
S — SS ld = 0d
2d = 0d
0.m = max(l.m,2.m)
S — P l.d = 0d
0m = 1m
P — assign 0.m = 0d
P — begin S end 2d = 0d+1
0m = 2m

Der Beispielsatz “assign begin assign end” fithrt zu der Ableitung

begin

S—P—<{ S— P — assign
end

S — P — assign

S =S —

Eine Attributierung notieren wir direkt an die Knoten im Ableitungsbaum, wobei links
der Wert des Attributs d und rechts der Wert des Attributs m steht:
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Mittels attributierter Grammatiken lassen sich fast alle Ubersetzungsprobleme als Be-
rechnung von Informationen im Syntaxbaum formal definieren, z.B.

e den Aufbau und das Durchreichen einer Symboltabelle (der Aufbau entspricht ei-
nem vererbten Symboltabellenattribut und das Durchreichen entspricht einem syn-
thetisierten Attribut),

e Codegenerierung: Zusammenbau von Codestiicken,
e Aufruftiefe: s.o.

Viele Compilergeneratoren basieren auf attributierten Grammatiken: Die Eingabe ist
dann eine attributierte Grammatik, die Ausgabe ist ein Parser und ein Attributauswer-
ter.

Problem: Wie berechnet man Attributierungen? Hierzu sind zunéchst weitere Ein-
schrankungen wie die Zyklenfreiheit notwendig, andererseits muss man eine Berechnungs-
strategie finden. Ideal wére dabei eine Attributierung schon wéhrend der Syntaxanalyse,
was fiir bestimmte Klassen attributierter Grammatiken méoglich ist.

DEFINITION: Eine attributierte Grammatik heift S-attributiert, falls Inh(X) = & fiir
alle X € V.

Dies lésst sich so auffassen, als ob jedes Symbol ein Attribut (bzw. ein Tupel von Attri-
buten) hat, das bei Anwendung der Syntaxregel berechnet werden kann. Somit entspricht
eine S-Attributierung der Berechnung semantischer Aktionen, so dass dieses leicht imple-
mentierbar sowohl in Recursive-Descent-Parsern als auch in shift-reduce-Parsern ist. Die
semantischen Aktionen erlauben dann auch Seiteneffekte (imperative Sprachen). Com-
pilergeneratoren wie Yacc oder Happy erlauben nur S-attributierte Grammatiken.
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DEFINITION: Eine attributierte Grammatik heift L-attributiert, falls jedes vererbte
Attribut eines Symbols A; auf der rechten Seite einer Produktion Ag — Ag,..., A,
nur abhéngt von den (synthetisierten) Attributen der Symbole Aq,...,Aj_; und den
vererbten Attributen von Ag, d.h. fiir alle Attributgleichungen

mit a € Inh(A;) gilt: i < j.

Somit bestehen Abhéngigkeiten im Baum nur von links nach rechts, so dass die Berech-
nung in einem top-down-links-rechts-Durchlauf moglich ist. Damit ist die Implementie-
rung in RD-Parsern sehr einfach: Vererbte Attribute sind Parameter der Nichtterminal-
prozeduren, wahrend die synthetisierten Attribute die Ergebnisse der Nichtterminalpro-
zeduren sind.

BEISPIEL: Die vorhin verwendete Grammatik fiir Blockschachtelung ist L-attributiert,
so dass wir die Attributierung wie folgt berechnen kénnen:

data Token = Assign | Begin | End | Seq
deriving (Eq,Show)

parse :: [Token] — (Int, [Token])
parse ts = stm 1 ts

stm :: Int — [Token] — (Int, [Token])
stm d (t:ts) = case t of
Seq — let (ml , tsl)
(m2 , ts2)
in (max ml m2, ts2)
— block d (t:ts)

stm d ts
stm d tsi

block :: Int — [Token] — (Int, [Token])
block d (t:ts) = case t of
Assign — (d,ts)
Begin — let (m,End:tsl) = stm (d+1) ts
in (m, ts1)

> parse [Seq,Assign,Begin,Assign,End]
2,

Bemerkungen: S/L-attributierte Grammatiken sind relevant bei Ressourcen-Beschrin-
kungen (one-pass-Compiler), der Nachteil besteht jedoch im Mangel an Modularitét, da
semantische Analyse und Codeerzeugung etc. als Attributberechnung geschrieben werden
miissten und damit zu stark mit der Syntaxanalyse verwoben sind. Eine Losung wére die
Verwendung mehrere Attributgrammatiken oder Funktionen auf Syntaxbdumen. Dazu
kann die abstrakte Syntax sehr hilfreich sein.
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5.3. Abstrakte Syntax

Ein Nachteil einer konkreten Syntax ist, dass diese héufig sehr komplex und ungeeignet
fir Ubersetzungsaufgaben ist. Wir haben z.B. schon Ableitungsbiume fiir Ausdriicke
bzgl. einer LR(1)- oder LL(1)-Grammatik gesehen, die selbst fiir einfache Ausdriicke
komplex werden kénnen. Eine einfache und klare Grammatik fiir Ausdriicke wére:

exp — ID | NUM | exp binop exp
binop — PLUS | TIMES | ...

Ein Nachteil dieser Grammatik ist, dass sie mehrdeutig ist. Dies ist allerdings nur ein
Problem fiir den Parser! Nach dem Parsing kénnen wir diese Grammatik verwenden,
wenn der Parser immer Terme/Ableitungsbédume dieser Struktur liefert. Eine solche ein-
fache Grammatik vereinfacht alle weiteren Ubersetzungsaufgaben.

Eine abstrakte Syntax enthélt daher die gleichen Strukturinformationen wie eine kon-
krete Syntax, d.h. die Semantik eines Programms muss aus der abstrakten Syntax ab-
leitbar sein. Die abstrakte Syntax selbst kann aber mehrdeutig sein und sie verzichtet
auf tiberfliissige syntaktische Elemente, die nur fiir eine eindeutige konkrete Syntax ein-
gefiihrt werden.

Die Aufgabe eines Parsers ist also, das Programm zu lesen und einen zugehdrigen
abstrakten Syntaxbaum zu generieren (d.h. einen Term beziiglich der abstrakten Syn-
tax). Bei der abstrakten Syntax wird alles weggelassen, was semantisch irrelevant ist,
beispielsweise

e Terminalsymbole ohne semantische Information (ASSIGN, SEMICOLON)

o Kettenregeln“ zum Weiterreichen von semantischen Werten, z.B. exp — term,
term — factor, ...

Anmerkungen: Frithe Compiler waren hiufig one-pass-Compiler und benutzten daher
nicht das Konzept der abstrakten Syntax. In modernen Compilern wird abstrakte Syn-
tax jedoch eingesetzt als Schnittstelle zwischen syntaktischer Analyse und semantischer
Analyse, dies tragt zur Modularitdt bei.

Realisierung einer abstrakten Syntax in Haskell: In Haskell entspricht die abstrakte Syn-
tax einem Datentyp, damit ist ein abstrakter Syntaxbaum ein Term dieses Typs.

BEISPIEL: Eine abstrakte Syntax fiir Simple kénnten wir durch die folgende kontextfreie
(mehrdeutige!) Grammatik definieren:

Stm — Stm;Stm | Id:=FExp | print (Ezps)

Exp — Num|I1d| Fxzp BinOp Exp | (Stm,Exp)

Exps — FEaxp,Exps | Exp

BinOp — +|-|x*|/

Wir kénnen diese abstrakte Syntax wie folgt als Datentyp in Haskell umsetzen (vgl.
Abschnitt 1.3), wobei hier die Terminalsymbole wie print iiberfliissig sind; stattdessen
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werden entsprechende Konstruktoren zur Kennzeichnung der jeweiligen Syntaxregelalter-

nativen benutzt:

type Id = String

data BinOp
deriving

deriving

data Exp =
I
I
I

deriving

= Plus | Minus
(Eq, Show)

CompoundStm Stm Stm

AssignStm Id Exp
PrintStm [Exp]

(Eq, Show)

NumExp Int

IdExp Id

OpExp Exp BinOp Exp
EseqExp Stm Exp

(Eq, Show)

| Times

| Div

Zur Erzeugung des abstrakten Syntaxbaums fiigen wir einfach in den Happy-Parser ent-
sprechende semantische Aktionen ein:

Toto
program :
stmts
stm

exps

exp

term

factor

1 exp

: term

stmts

stm ’;’ stmts
stm

id ’:=’ exp
print ’(° exp )’

exp ’,’ exps
exp

’+’ term
exp ’-’ term

term

’x? factor
term ’/’ factor
factor

. num

$1 %}

CompoundStm $1 $3 }
$1 }

AssignStm $1 $3 }
PrintStm $3 }

$1 : $3 3}
[$1] }

OpExp $1 Plus $3 %}
OpExp $1 Minus $3 }
$1 }

OpExp $1 Times
OpExp $1 Div
$1 3

$3 ¥
$3 ¥

NumExp $1 }
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| id { IdExp $1 }
| >’ Stm ’,” Exp ’)’ { EseqExp $2 $4 }

BEISPIEL: Die Eingabe “x:=2; print(3+x*5)” fithrt zum Berechnungsergebnis

(CompoundStm
(AssignStm "x" (NumExp 2))
(PrintStm (OpExp (NumExp 3)
Plus
(OpExp (IdExp "x")
Times
(NumExp 5)))))

Anmerkungen:

e Eine dhnliche Implementierung ist fiir RD-Parser moéglich. Hier ist in der Regel die
Verwendung von abstrakter Syntax noch wichtiger, da die LL(1)-Syntax meist sehr
umstandlich ist.

e Ein Nachteil der abstrakten Syntax ist der bei der Fehlerausgabe (z.B. Typfehler)
fehlende Bezug zur konkreten Syntax, insbesondere fehlen die Positionsangaben des
Quelltextes!

Losung: Diese Informationen werden in den abstrakten Syntaxbaum eingefiigt:

1. Fiige einen Typ der Positionsangaben hinzu, z.B.

type Pos = (Int, Int) -- Zeile, Spalte

2. Erweitere die abstrakte Syntax, wo es eventuell notwendig ist:

data Exp = NumExp Pos Int

| IdExp Pos String

| OpExp Pos Exp BinOp Exp
|

EseqExp Pos Stm Exp
3. Initialisiere die Werte fiir Positionsangaben in semantischen Aktionen. Dazu

ist es notwendig, dass z.B. der Scanner fiir jedes Token eine Position als Wert
anfiigen muss.
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6. Semantische Analyse

Die semantische Analyse dient der Vorbereitung der Codeerzeugung. Da bisher eine
kontextfreie Syntax verwendet wurde, miissen nun syntaktische Einschrankungen iiber-
priift werden, die nicht kontextfrei ausdriickbar sind. Typische Aufgaben der semanti-
schen Analyse sind:

e Zuordnung von Deklarationen zu Anwendungen
e Uberpriifung von Sichtbarkeitsregeln (Blockstruktur, Prozeduren, let, ...)

e Typpriifung (Uberpriifung der typkorrekten Anwendung von Bezeichnern, Anno-
tation von Ausdriicken mit Typangaben)

Realisiert wird dies mit einer Symboltabelle, die prinzipiell eine Abbildung von Bezeich-
nern auf Bezeichner-Informationen (Typ, Blocktiefe, Speicherplatz, ...) ist. Dies ist die
zentrale Datenstruktur fiir weitere Phasen (z.B. ist die Codeauswahl abhéngig vom Typ,
Speicherplatz). Sie muss Techniken zur Verwaltung von Scope-Konstrukten bereitstellen.
Ein Scope ist dabei ein Programmteil, in dem eine bestimmte Menge von Bezeichnern
sichtbar ist, beispielsweise:

e Blocke (Algol, Pascal, Modula, .. .)
e Prozedur- und Funktionsriimpfe

Methoden, Records, Klassen

let, letrec, where, ...
e structure, signature (Standard ML)
e Module, Schnittstellen
Die Symboltabelle muss daher folgende Operationen bereitstellen:

emptytable erschafft eine neue, leere Symboltabelle

e enter scope eroffnet einen neuen Scope

e exit scope verlasst den aktuellen Scope und geht in den Zustand vor dem zugeho-
rigen enter_scope

e insert(id, info) erstellt einen neuen Eintrag fiir ¢d mit info-Informationen (z.B.
Typangabe) im aktuellen Scope (kann z.B. auch einen Fehler erzeugen, falls id
schon vorhanden ist)
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e lookup(id) sucht den info-Eintrag fiir id von innen nach aufen (und erzeugt even-
tuell eine Fehlermeldung, falls der Eintrag nicht vorhanden ist)

Das Problem ist, dass die Suche schnell sein muss, damit Anwendungen von Bezeichnern
schnell den Deklarationen zugeordnet werden konnen!

Implementierungsmaoglichkeiten:

1. Kellerartige Verwaltung: insert entspricht push, enter scope entspricht push mit
einer Scope-Markierung, exit scope ist pop bis zur letzten Scope-Markierung und
lookup ist eine Suche von top nach unten im Stack.

Diese Implementierung ist sehr einfach, aber ineffizient, da das lookup linear in der
Anzahl der Deklarationen ist.

2. Kellerartig mit schnellerer Suche: wie oben, aber jeder Scope wird als Suchbaum
verwaltet, d.h. wir erhalten eine logarithmische Suche in jedem Scope.

3. Verwaltung mit (nahezu) konstanter Suchzeit:

e Verwalte ein Feld mit Bezeichnern als Indexmenge, z.B. durch Hashing; dann
ist der Zugriff in nahezu konstanter Zeit moéglich.

e Jedes Feldelement verweist auf eine Liste von Eintrdgen, wobei der erste Ein-
trag die innerste Deklaration und der letzte Eintrag die duferste Deklaration
ist; ist zu einem Bezeichner kein Eintrag vorhanden, so ist der Bezeichner nicht
sichtbar.

e Zusitzlich werden aller Bezeichner eines Scopes verkettet, um das effiziente
Loschen eines Scopes zu ermoglichen.

e Verwaltung der Kopfe der Scope-Listen als Stack.
BEISPIEL: Betrachte das folgende Programm an der Stelle (*):

begin (1)
declare a, b
begin (2)
declare a, b, c
begin (3)
declare a, c, e
(%)
end
end
end
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Die Symboltabelle an der Stelle (*) sieht nun folgendermafien aus:

LIS FIR =S i Pa P
izt [l

-3

{3 e [} 2]+ ][]

a/

e w——{ae]/]

£ 7 |

seopes + o3[ e[+ [r a7

Die Operationen darauf lassen sich dann wie folgt implementieren:

0

e insert: neuen Listenkopf als erstes Element in die Eintragsliste einfiigen und ver-
ketten, mit aktuellem Scope-Ende verketten

e lookup: zugehorigen Listenkopf suchen (konstante Zeit!)
e enter scope: neuen Scope-Kopf einfiigen
e cxit scope: Losche alle Listenkopfe in diesem Scope ausgehend vom Scope-Kopf

Nun sind die folgenden Schritte realisierbar (z.B. mit Attributgrammatiken oder Proze-
duren auf dem abstrakten Syntaxbaum):

e Zuordnung zwischen Deklaration und Anwendung: Deklaration entspricht insert,
Anwendung entspricht lookup

e Typiiberpriifung: insert mit deklariertem Typ und Ubersetzung von Ausdriicken in
typannotierte Ausdriicke
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7. Codeerzeugung

Die Codeerzeugung ist in der Regel eine komplexe Aufgabe, insbesondere, wenn Opti-
mierungen durchgefithrt werden. Daher ist es sinnvoll, die Codeerzeugung auch zu mo-
dularisieren, z.B. in die folgenden Phasen zu zerlegen:

e Laufzeitspeicherorganisation planen
e Zwischencodeerzeugung

Zielcodeauswahl

Optimierungen

Registerallokation

Diese Phasen werden wir im Folgenden genauer erlautern.

7.1. Laufzeitspeicherorganisation

Zur Laufzeit soll der Zugriff auf Variablen iiber ihre Adresse im Zielprogramm er-
folgen. Zu diesem Zweck muss vor der Codeerzeugung geplant werden, wo die Objekte
abgelegt werden und wie man auf die Objekte zugreift. Betrachten wir z.B. das folgende
Beispielprogramm mit geschachtelten Prozeduren:

proc p
begin
int x;

proc g
begin

int y;

y o= x5 (%)

end;

end;

Bei (%) erfolgt ein Zugriff auf die Variablen x und y, aber beide sind nicht global (p und
q konnen rekursiv sein) und haben daher keinen festen Speicherplatz. Zudem ist x nicht
lokal in q deklariert: Wie findet man also den Speicherplatz von x zur Laufzeit?

Allgemeine Fragestellung:
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Welche Werte miissen wo und wie lange gespeichert werden?
Eine generelle Antwort darauf gibt es nicht, denn dies héngt von der verwendeten Pro-
grammiersprache ab!
7.1.1. Speicherplatz fiir Variablen

Programmglobale Variablen haben dieselbe Lebensdauer wie das Programm, prozedur-
lokale Variablen die Lebensdauer der Prozedurabarbeitung. Ausnahmen von dieser all-
gemeinen Regel treten z.B. bei Funktionen héherer Ordnung auf. Betrachten wir hierzu
folgendes Haskell-Programm

fx=1letgy=x+y

in g
h=£f0
j=1f3

und die Abarbeitung von

>t 2) + (5
10

Die Funktion £ wird hierbei zweimal aufgerufen und beendet, allerdings muss der Wert
von x nach der jeweiligen Beendigung der Abarbeitung noch gespeichert werden!

Im Folgenden betrachten wir jedoch zunéchst keine Funktionen héherer Ordnung, d.h.
alle lokalen Variablen leben nur bis zum Prozedurende.

Damit kénnen die Prozedur-Variablen kellerartig verwaltet werden:

e Beim Prozedureintritt wird auf dem Prozedurkeller Speicherplatz fiir lokale Varia-
blen reserviert.

e Bei Prozedurende wird dieser Speicher wieder freigegeben.

Einfaches Beispiel als Skizze:

main
proc p Prozedurkeller beim 1. rekursiven Aufruf von q:
proc q
oo g e main
end (1(9) )
. q .. q 1'
end q( )
CP 3
end
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Manche Programmiersprachen erlauben lokale Deklarationen in Blocken. Die Lebens-
dauer lokaler Variablen in Blécken ist dann die Dauer der Blockabarbeitung.

Die Implementierung von Blécken konnte im ersten Ansatz wie bei Prozeduren erfol-
gen (bei Blockeintritt: reserviere Speicherplatz auf dem Stack). Es geht aber effizienter, da
Blocke nicht rekursiv sind: reserviere Speicherplatz bei Prozedurbeginn fiir alle Blocke in
dieser Prozedur. Zu beachten ist dabei, dass der Speicherplatz bei geschachtelten Blocken
addiert wird, bei disjunkten Blocken ist dagegen der Maximalwert der einzelnen Blocke
ausreichend:

proc p
begin (* Block A *)
int x

begin (* Block B *)
int y

end

begin (* Block C *)
int z

end
end

Der Speicherplatz fiir die Prozedur p ist nun gegeben durch:
size(p) = size(A) + max(size(B), size(C))

Hierbei gibt size die Summe des Speicherplatzes fiir alle unmittelbaren Deklarationen in
einem Block an. Das gleiche Schema kann man auch fiir nicht-rekursive Prozeduren
anwenden (z.B. Fortran), so dass deren gesamter Speicherplatz zur Ubersetzungszeit ge-
plant werden konnte.

Dynamische Datenstrukturen sind dadurch gekennzeichnet, dass die Grofe erst zur
Laufzeit bekannt wird. Beispielsweise werden bei dynamischen Arrays die genauen In-
dexgrenzen erst zur Laufzeit bekannt.

proc p(int n)
int aln]

Zur Realisierung bieten sich zwei Alternativen an:

e entweder durch Festlegung des Speicherplatzes fiir a nach Eintritt in p auf dem
Stack;
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e oder durch Anforderung von Speicherplatz fiir a zur Laufzeit in einem separaten
dynamischen Speicherbereich (Heap, siehe unten).

Bei dynamischen Records (Objekten) wird Speicherplatz durch explizite Operationen
(new, malloc) bereitgestellt, die Lebensdauer ist dann haufig iiber das Prozedurende hin-
aus, d.h. eine Speicherung im Stack ist nicht md&glich!

Daher muss ein neuer Speicherbereich fiir dynamische (nicht kellerartige) Speicherver-
waltung verwendet werden: ein Heap. Eine Speicheranforderung geschieht explizit durch
new/malloc. Zur Freigabe gibt es zwei Moglichkeiten:

Explizite Freigabe des Speicherplatzes (dispose/free). Dies birgt die Gefahr von feh-
lerhaften Freigaben (,dangling pointers®).

Implizite Freigabe des Speicherplatzes durch garbage collection (sicherer, aber algo-
rithmisch schwieriger und weniger effizient).

Typische Laufzeitspeicheraufteilung:

isch
Code Statl.sc o Stack— <—Heap
Speicher

Der Code ist das iibersetzte Programm, im statischen Speicher werden globale Varia-
blen, Konstanten (Strings) u.d. gespeichert (manchmal wird dies auch ersetzt durch
den Speicher der Prozedur main). Auf dem Stack sind Infos zu Prozeduraufrufen (siehe
unten) gespeichert, auf dem Heap werden dynamische Datenstrukturen verwaltet. Ein
Stack/Heap-Overflow tritt auf, wenn Stack- oder Heapgrenzen zusammenstofen, hier
wird dann beispielsweise eine garbage collection angestofien.

7.1.2. Aufbau des Stack

Fiir jeden Prozeduraufruf liegt auf dem Stack ein Eintrag (stack frame, Prozedurrah-
men), der alle fiir den Aufruf der Prozedur notwendigen Informationen enthélt. Jeder
Prozeduraufruf erzeugt einen neuen Rahmen, bei Prozedurende wird der Rahmen gelscht
und der Zustand vor dem Aufruf wiederhergestellt. Der Rahmen enthélt die Riickkehr-
adresse, lokale Variablen, aktuelle Parameter etc.

Vorschlag fiir den Aufbau eines Prozedurrahmens:

aktuelle dynamischer | statischer Riicksprung- lokale temporare

Parameter | Vorgénger Vorgénger | adresse Variablen | Variablen e
T t
RA SA

Hierbei gibt es zwei spezielle Register:
e SA ist die Adresse des néichsten freien Stackelements (,top of stack®).

e RAist die Rahmenadresse, d.h. die Basisadresse fiir den aktuellen Rahmen. Hiertiber
werden alle lokalen und temporéren Variablen (positiver Offset) sowie die aktuellen
Parameter (negativer Offset) adressiert.
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Die Bedeutung der einzelnen Rahmenelemente ist:

e Die aktuellen Parameter werden bei Prozeduraufruf vom Aufrufer auf den Stack
gelegt (vor einem Sprung zum Prozedurcode), hier kénnen eventuell auch Ergeb-
nisparameter (bzw. die Adressen der Ergebnisse) abgelegt werden. Bei einem Aufruf
p(0,1) wiirden also die folgenden Aktionen durchgefiihrt werden:

-- M bezeichnet den Speicher

M[SA] = 0; -- 1. Parameter
M[SA + 1] := 1; -- 2. Parameter
SA = SA + 2; -- Naechste freie Stackadresse

e Der dynamische Vorgénger ist der Wert von RA der aufrufenden Prozedur. Dieser
dient zur Wiederherstellung des Zustandes nach der Prozedurabarbeitung. Daher
miissen die folgenden Aktionen bei Prozedureintritt durchgefiihrt werden:

M[SA] := RA; -- RA des dynamischen Vorgaengers speichern
RA = S5A; -- Neue Rahmenadresse festlegen
SA = SA + 1; -- Naechste freie Stackadresse

Bei dem Austritt aus der Prozedur muss schliefslich der Zustand vor der Prozedu-
rabarbeitung wiederhergestellt werden:

SA := RA - 2; -- Top of Stack, nach Prozeduraufuf mit 2 Parametern
RA := M[RA]; -- RA des dynamischen Vorgaengers setzen

e Im statischen Vorgénger wird die RA des letzten Aufrufs der textuell umfassenden
Prozedur gespeichert. Dieser ist notwendig zur Adressierung nicht-lokaler Variablen.
Er ist aber nicht notwendig bei Programmiersprachen ohne textuell geschachtelte
Prozeduren, z.B. in C. Weil dies etwas komplexer ist, erlautern wir die Verwaltung
des statischen Vorgingers weiter unten.

e Die Riicksprungadresse ist die Codeadresse, bei der nach Prozedurende weiter-
gemacht wird. Viele klassische Maschinenarchitekturen haben eine call-Instruktion,
die automatisch die Riicksprungadresse auf den Stack speichert. Diese Technik kann
jedoch wieder den Nachteil haben, dass bei jedem Prozeduraufruf immer ein Zugriff
auf den Hauptspeicher notig ist.

Viele moderne Architekturen lassen daher die Stackverwaltung offen, d.h. ein Pro-
zeduraufruf erfolgt nicht mittels einer call-Instruktion, sondern:

— Speichere die Riickkehradresse in ein spezielles Register (RET).

RET := <continue>; -- Ruecksprungadresse setzen

— Springe zum Code der Prozedur.
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JUMP <proc>; -- Sprung zu Code von proc

— Springe am Prozedurende einer Prozedur ohne weiteren Prozeduraufruf zu
RET.

JUMP RET; -- Sprung zu Ruecksprungadresse

— Innerhalb einer Prozedur mit weiterem Prozeduraufruf: Speichere den Inhalt
von RET im Prozedurrahmen und schreibe ihn nach Aufruf oder bei Prozedu-
rende zurtick.

M[RA + 2] := RET; -- Speichern
.. -- Weitere Prozeduraufrufe
RET = M[RA + 2]; -- Zurueckschreiben

Damit 14fst sich eine Zeitersparnis bei einfachen Prozeduren erreichen, bei komple-
xeren Prozeduren haben wir das gleiche Verhalten wir bei kellerbasierten Aufrufen.

e Anschliefend werden lokale Variablen auf dem Stack gespeichert, deren Adresse
relativ zur Rahmenadresse RA ist. Dies gilt ebenfalls fiir Variablen, die innerhalb
eines Blocks deklariert wurden.

e Fiir komplizierte Berechnungen konnen temporare Variablen notwendig sein, in
denen Zwischenergebnisse gespeichert werden. Da diese Variablen nicht im Pro-
grammtext vorkommen benétigen diese auch keine feste Adresse und kénnen dy-
namisch wahrend der Prozedurabarbeitung angelegt werden.

Ein vollstindiges Beispiel fiir einen Prozeduraufruf wird in der Ubung besprochen. Zur
Effizienzsteigerung wird zudem das folgende allgemeine Prinzip verfolgt:

Versuche, Werte zunéichst in Registern zu halten, bevor sie in den Stack ge-
schrieben werden.

BEIsPIEL: In der Praxis haben Prozeduren selten mehr als vier Parameter, damit wird
es teilweise moglich, die ersten vier Parameter in Registern zu iibergeben und weitere
Parameter auf den Stack zu legen. Falls ein weiterer Aufruf erfolgt und diese Parameter
danach noch benétigt werden, sichere diese vor dem Aufruf auf dem Stack.

Damit koénnen elementare Prozeduren und sogar endrekursive Prozeduren vollig ohne
Stack abgearbeitet werden. Dies ist eine wichtige Optimierung fiir objekt-orientierte,
logische und funktionale Sprachen.

7.1.3. Dynamische und statische Vorgdnger

Wir diskutieren noch einmal genauer die Verwaltung dynamischer und statischer Vor-
ganger.

BEISPIEL:
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proc main
int x
proc p
int y
proc q
int z

x 1=y +z (%)

Wie erfolgt nun der Zugriff auf x und y in (%)7

e Der statische Vorgénger von q ist die Rahmenadresse des letzten Aufrufs von p, der
statische Vorgénger von p ist die Rahmenadresse des letzten Aufrufs von main.

e Annahme: x hat Relativadresse 2 in main, y hat Relativadresse 3 in p
e Adresse von y in (x) als M[RA + 1] + 3
e Adresse von x in (%) als M[M[RA + 1] + 1] + 2

Wichtig ist, dass der statische Vorgéanger nicht gleich dem dynamischen Vorginger sein
muss! Der dynamische Vorgénger ist die Rahmenadresse der dynamisch vorherigen Pro-
zedur, der statische Vorginger ist die Rahmenadresse des dynamisch letzten Aufrufs der
statisch (textuell) umfassenden Prozedur.

BEISPIEL: Betrachten wir die folgenden Definitionen geschachtelter Prozeduren:

proc main

proc p

proc q
proc r

Die Aufrufreihenfolge sei
main - p—+q—~q—7T

Dann sieht die Stackstruktur wie folgt aus (links stehen die statischen Vorgénger und
rechts die dynamischen Vorgénger):
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Zur Verwaltung des statischen Vorgéngers werden beim Aufruf einer Prozedur folgende
Aktionen ausgefiihrt:

e Die Ubergabe des statischen Vorgingers erfolgt in einem Register SV. Die Berech-
nung von SV kann durch die Bildung der Differenz der Schachtelungstiefe zwischen
der aufrufenden und der aufgerufenen Prozedur erfolgen (die Schachtelungstiefe
kann in der semantischen Analyse ermittelt werden):

— Ist die Differenz gleich -1, so liegt ein Aufruf einer lokal definierten Prozedur

vor, z. B. der Aufruf von r aus q. Setze in einem solchen Fall

SV := RA;

Differenzen kleiner als -1 konnen nicht vorkommen, da dies einem Aufruf einer
nicht sichtbaren Prozedur entspréche (z.B. ein Aufruf von r aus main).

— Ist die Differenz gleich 0, so liegt ein Aufruf einer Prozedur auf der gleichen
Ebene vor (z.B. q aus p oder q), d.h. wir berechnen

SV := M[RA + 1];

— Ist die Differenz grofier als 0, so liegt ein Aufrut einer Prozedur vor die in einem
daratiberliegenden Sichtbarkeitsbereich definiert ist (z. B. ein Aufruf von p aus
q). Wir miissen daher entsprechend lange der statischen Vorgéngerkette folgen,
d.h. wir miissen entsprechenden Code hierfiir erzeugen.

SV := M[RA + 1]; -- RA des 0. Vorgaengers
SV := M[SV + 1]; -- RA des 1. Vorgaengers
SV := M[SV + 1]; -- RA des n. Vorgaengers

e Bei Prozedureintritt wird dann der folgende Code ausgefiihrt:

M[RA + 1]
SA

SV,
SA + 1,
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Auch hier wird wie beim dynamischen Vorgénger SA erh6ht. Diese Inkrementierun-
gen miissen nicht einzeln erfolgen, sondern die Berechnung der gesamten Prozedur-
rahmengroke kann auch einmal durch den Ubersetzer erfolgen.

7.1.4. Alternative Berechnung des statischen Vorgiangers

Ein Nachteil des eingefithrten Schemas ist, dass bei tiefen Schachtelungen ein Zugriff auf
globalere Variablen dem Durchlauf durch die statische Vorgéngerkette entspricht und
daher dieser Zugriff nicht mit einer einzigen Zugriffsoperation erfolgen kann. Hierzu gibt
es zwei Alternativen.

Display-Technik

Die statische Vorgangerliste wird ersetzt durch ein Feld D (display): D[i] ist der statische
Vorgénger der Schachtelungstiefe i. Obiges Beispiel mit Display-Technik:

display ____ » main
DI0] p D
D[1] A q D
DI2] 2 — ) q D
\' - D

Ein Zugriff auf prozedurlokale Variablen erfolgt nun iiber
M[RA + Relativadresse]

Auf globale Variablen in Tiefe j erfolgt der Zugriff durch
M[D[j] + Relativadresse]

Im obigen Beispiel ist damit der Zugriff innerhalb von r auf Variablen aus q mittels D[1]
moglich, auf Variablen aus main mittels D[0].

Implementierung:

e Im Prozedurrahmen ersetzen wir den statischen Vorgénger durch ein Display, dies
bedeutet aber, dass beim Aufruf einer Prozedur das Display des statischen Vorgén-
gers komplett kopiert werden muss.

e Oder wir verwalten das Display als globales Feld, die Maximalgréfie ldsst sich zur
Compilezeit bestimmen. Bei Prozeduraufruf der Tiefe ¢ wird D[i] im aktuellen
Prozedurrahmen gesichert und DJi] := RA gesetzt; bei Prozedurende muss der
gesicherte Wert wieder zuriickgeschrieben werden. Dies funktioniert jedoch nicht,
falls Prozeduren als Parameter auftreten:

BEISPIEL:
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main
int x;

proc p
int x;

proc a // Schachtelungstiefe 2
1

X
end

call q(a);
end

proc q(proc r) // Schachtelungstiefe 1
call r;

end

call p;
end

Dann hat a die Tiefe 2, q die Tiefe 1. Das Display sieht nun wie folgt aus:

display BN main
DIo] ' o D
DI[1] L S q D
el e e P

Der statische Vorgénger von r (=a) miisste nun p sein, doch p ist nicht iiber das
Display adressierbar!

Ausweg: speichere bei Prozeduren als Parametern aufier der Codeadresse auch den
statischen Vorgénger. Zusatzlich muss der Prozedurrahmen das Display enthalten,
um dieses im Aufruf von r (=a) zu kopieren.

Lambda-Lifting

Diese Technik stammt aus der Implementierung funktionaler Sprachen. Die Idee ist, dass
jede nicht-lokale Variable, auf die ein Zugriff in einer Prozedur erfolgt, als Referenzpara-
meter hinzugefiigt wird:

proc main
int x;
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proc p
int y;

proc q

int z;

X 1=y + z;
end

call q;
end

call p;
end

Die Umformung mittels Lambda-Lifting ergibt jetzt folgendes Programm. Da Prozeduren
nicht mehr auf nicht-lokale Variablen zugreifen, konnen alle Prozeduren nun zudem auf
Top-level verschoben werden:

proc main
int x;
call p(x);
end

proc p(ref x)
int y;
call q(x, y);
end

proc q(ref x, ref y);
int z;
X =yt z;

end

Ein potenzieller Nachteil ist, dass statische Vorgéangerketten nun durch Verweisketten
ersetzt werden (vgl. Variable x), zudem werden eventuell viele Prozedurparameter bend-
tigt. Demgegeniiber stehen als Vorteile, dass kein Speicher fiir Displays und statische
Vorgénger benotigt wird und somit auch keine Verwaltung zur Laufzeit (Zeitersparnis!)
notwendig ist. Zudem ist nun auch eine problemlose Verwendung von Prozeduren als
Parameter moglich.

7.1.5. Speicherorganisation fiir spezielle Datentypen

Im Prozedurrahmen ist ein Speicherbereich fiir lokale Variablen reserviert — doch wie ist
dieser genau aufgebaut? Die Grundidee basiert auf einer sequentiellen Speicherung der
lokal deklarierten Objekte.
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BEISPIEL: Betrachte eine Prozedur p mit Variablen vy,...,v, vom Typ 71,...,7,. Bei
einer sequentiellen Speicherung ergibt sich dann folgender Aufbau:

Speicher fiir vy
Speicher fiir vo

Speicher fiir v,

Der Zugriff auf v; erfolgt jetzt unter der Relativadresse

i—1
RA+3+ Z size(T;)
j=1

Dabei ist size(7;) der benétigte Speicherplatz fiir Objekte vom Typ 7;, was durch den
Compiler berechenbar sein sollte, da so auch die Relativadresse durch den Compiler
berechenbar ist.

Beispielsweise sind bei primitiven Datentypen einige Standardgréfien iiblich:

size(int) = 4 Bytes

size(double) = 8 Bytes

size(bool) = 1 Byte
size(reftype) = architekturabhingig

Prinzipiell konnte dabei bool auch in einem Bit gespeichert werden, dies ist bei iiblichen
Architekturen jedoch nicht direkt adressierbar. Daher kénnten wir auch 4 Bytes bei 32-
Bit-Architekturen dafiir reservieren.

Wir betrachten im Folgenden die Speicherung komplexerer Datentypen.

Records
T =recordcy : T1,...,Ck . Tk end
Dann wiirden ¢ bis ¢; sequentiell gespeichert mit

k

size(T) = Z size(T;)

=1

Die Relativadresse (relativ zur Basisadresse des Records) fiir die Komponente ¢; ist dann

7—1
reladr(c;) = Z size(T;)
i=1
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Felder
T = array(u]..01,U2..09, . . . , Ug..0k] of 7'

Falls alle u;, 0; zur Ubersetzungszeit bekannt sind, spricht man von einem statischen
Feld: Sei d; = 0; — u; + 1. Dann ist

k
size(T) = (H dz-) - size(7")
i=1

Die Speicherung des Feldes kann nun (z.B. bei einem zweidimensionalen Feld) zeilenweise
oder spaltenweise erfolgen:

e Bei der zeilenweisen Speicherung:

11 (12|13
212223 = |[11]12[13[21[22][23]31[32][33]
3113233

Dann ist die relative Adresse reladr(elementliy,...,i]) gleich

size(7') - (dj - ... - do(iy —uy) +dy - ... d3(ia —ug) + ...+ (i — ug))

e Bei der spaltenweisen Speicherung:

1111213
212223 = |[11]21[31[12]22]32]13[23[33]
3113233
Dann ist die relative Adresse reladr(elementl[iy,...,ix]) gleich
size(T') . ((21 — ul) + (ig — u2) cdi+ ...+ (Zk — uk) cdy ... dkfl)

Von einem dynamischen Feld spricht man, falls einige u; oder o; zur Compile-Zeit
unbekannt sind. Im lokalen Speicher wird nur ein sogenannter dope vector (DV) fiir
das Feld gespeichert:

AA
Uy

01

Uf

Ok

wobei in AA die Anfangsadresse des spéteren Feldes und in u;, o; die Feldgrenzen gespei-
chert werden. Damit ergibt sich

size(T) = size(reftype) + 2 - size(int) - k
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Damit wird also nur fester Speicherplatz fiir die dynamisch relevanten Parameter reser-
viert. Fiir die eigentlichen Daten wird zur Laufzeit Speicherplatz reserviert, entweder am
Ende des Stacks oder auch auf dem Heap. Bei Bekanntwerden der Grenzen wird dann
Folgendes zur Laufzeit ausgefiihrt, wenn die Feldelemente am Ende des Stacks abgelegt
werden sollen:

fori=1...k

DV [size(reftype) + 2(i — 1) - size(int)] := u;

DV [size(reftype) + (2i — 1) - size(int)] := o;
DV[0] := SA // erste freie Speicheradresse im Stack
asize :=size(t') - dy - dg - ... - dj
if SA + asize > stackmax then

error "Stack overflow!"
else

SA:=SA + asize

// Einstellen der fiktiven [0,0, ..., 0]-Adresse:
DV[O] ::DV[O] —(dk-...-dg-u1+dk-...'d3-u2+...—|—uk)

Nun konnen Feldelemente wie folgt adressiert werden (mit r als Relativadresse des DV):
Die Adresse address(elementliy, ..., ix]) ist gleich

M[RA +r] +size(r') - (dg - ... do iy +dg ... d3-is+ ...+ i)

Um die Anzahl der Multiplikationen zu reduzieren, kann man folgende Umformung an-
wenden:

M[RA—!—T’]+Size(T/)'((...((i1-dg—l—ig)-dg—}—ig)...—l—ik,l)'dk—i-ik)

Dies alles gilt fiir zeilenweises Speichern. Analog kann dies auch fiir spaltenweises Ab-
speichern definiert werden.

Vereinigungstypen
T=T1+T

Verwende hier tiberlappendes Speichern:

size(7) = max(size(r), size(72))

Variante Records

Kombination von Records und Vereinigungstypen.

Funktionen/Prozeduren

Speicherung der Codeadresse und des statischen Vorgéngers (siehe oben).
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7.2. Zwischencodeerzeugung

Nach der Speicherorganisation kénnen wir uns nun der Erzeugung des Zielcodes zuwen-
den. Eine direkte Ubersetzung in eine konkrete Zielarchitektur hat den Nachteil, dass wir
bei mehreren Zielarchitekturen viele Ubersetzer implementieren miissen, z.B.

Java
Haskell
Pascal
C

C++

Sparc
MIPS
Pentium
Alpha

Eine direkte Ubersetzung in Maschinencode fiir m Sprachen auf n Maschinen wiirde
m - n verschiedene Ubersetzer bendtigen. Besser ist es, Optimierungen fiir verschiede-
ne Zielarchitekturen wiederzuverwenden. Daher ist es besser, eine Ubersetzung in eine
gemeinsame Zwischensprache (IR, intermediate representation) zu realisieren:

Java
Sparc
Haskell MIPS
Pascal E Pentium
C Alpha
C++

Nun miissen nur noch m front ends und n back ends geschrieben werden:
e Das front end muss keine komplexen maschinenspezifischen Details beachten, und
e das back end muss keine komplexen Quellsprachendetails beachten.
Anforderungen an die Zwischensprache IR:

e Der IR-Code sollte durch die semantische Analyse einfach generierbar sein (daher
sollte sich die Zwischensprache auch etwas an den Konstrukten der Quellsprache
orientieren).

e Der IR-Code sollte in reale Zielmaschinen einfach tibersetzbar sein.

e IR-Konstrukte haben eine einfache Semantik (dies ist wichtig fiir die Optimierung
und Transformation von Zwischencodeprogrammen)

Es existieren grundséatzliche mehrere Ansétze fiir die Definition einer Zwischensprache

IR:

1. Stackmaschinencode: Einfache Stackmaschine, alle Berechnungen finden auf dem
Stack statt. So wird beispielsweise “x := a + 3 * b’ iibersetzt in
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lvar x // lade die Adresse von x auf den Stack

push a // lade den Wert von a auf den Stack

const 3 // lade Konstante 3 auf den Stack

push b // lade Wert von b auf den Stack

apply * // verknuepfe die beiden obersten Elemente
// mit * und lege Ergebnis auf den Stack

apply + // analog

assign // weise oberstes Element an zweitoberste
// Adresse zu

2. 3-Adresscode: einfache Assemblersprache, allerdings koénnen die Befehle bis zu
drei Operanden verkniipfen. Es folgen einige Beispiele fiir Befehle im 3-Adresscode:

X :=y op z // mit op € {+, -, *, /,...}

X (= 0py // mit unaerem Operator, z.B. not

X 1=y // mit y Konstante oder Variable

goto L // Sprung

if x cop y goto L // mit cop € {=, <, >,...}

x = yl[i] // Feldindizierung

x[i] =y // Feldindizierung
Beispieliibersetzung von “x := a + 3 * b’ mit temporédren Variablen v, w:

v :=3

W=V *xb

X i=a+w

Vorteil gegeniiber Stackcode: Umordnungen und Optimierungen sind leichter mog-
lich, da hier explizite Variablen verwendet werden. Diese konnen spéter eventuell
bestimmten Register zugeordnet werden.

3. abstrakte Ausdrucksbidume: Dies ist ein etwas abstrakterer Code, der spéter
leicht in 3-Adresscode iibersetzbar ist. Einen Vorschlag fiir so einen Zwischencode
wollen wir im Folgenden genauer beschreiben.

7.2.1. Abstrakte Ausdrucksbaume

Es gibt zwei Objektarten in abstrakten Ausdrucksbdumen:
e Ausdriicke liefern ein Ergebnis, haben aber auch Seiteneffekte.
e Anweisungen haben kein Ergebnis, sondern haben nur Seiteneffekte.

Definiert werden die Baume als abstrakte Assemblersprache durch folgende Haskell-
Datentypen:
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data Exp = CONST Int -- auch Float,
| NAME Label -- Sprungziel als Wert
| TEMP Temp
| BINOP BinOp Exp Exp
| MEM Exp
| CALL Exp [Exp]
| ESEQ [Stm] Exp
data Stm = MOVE Exp Exp
| EXP  Exp
| JUMP Exp
| CJUMP RelOp Exp Exp Label Label
| LABEL Label -- Definition einer Sprungmarke
data BinOp = PLUS | MINUS | MULT | DIV
| AND | OR | LSHIFT | RSHIFT
data RelOp = EQ | NE | LT | GE

Wir betrachen nun die Bedeutung der einzelnen Konstrukte:

CONST 7 — Konstante ¢
NAME [ — Symbolischer Name (I entspricht einer Assemblermarke)

TEMP ¢ — tempordrer Wert mit Namen ¢ (Maschinenregister). Beachte: hier gibt es
beliebig viele Register und Marken. Dazu definiert ein Modul Temp die Datentypen
Label und Temp und entsprechende Operationen zur Erzeugung neuer Objekte.

BINOP op e1 es — Auswertung zunéchst von eq, danach von e und dann Anwendung
von op auf die berechneten Werte und Riickgabe des Ergebnisses

MEM e — Auswertung von e und Riickgabe des Speicherinhalts an der Adresse e;
hier Vereinfachung durch die Annahme, dass alle Speicherinhalte die gleiche Lange
haben; sonst miissten noch spezialisierte Operationen angegeben werden wie MEM e
n mit n als Anzahl an Bytes, die gelesen werden.

CALL f es — Auswertung von f zu einem Namen und Auswertung der Argument-
liste es von links nach rechts, dann Aufruf der Prozedur mit den ausgewerteten
Argumenten. Da f ein Ausdruck und nicht nur ein symbolischer Name ist kann das
Aufrufziel dynamisch berechnet werden, was z. B. fiir Funktionen héherer Ordnung
sinnvoll ist.

ESEQ sts e — Auswertung von sts (von links nach rechts), Auswertung von e und
Riickgabe des Ergebnisses von e

MOVE (MEM e;) ey — werte e; aus und erhalte Adresse a, werte danach ey aus und
schreibe das Ergebnis in Speicheradresse a
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e MOVE (TEMP ¢) e — Ergebnis der Auswertung von e speichern in Register ¢
e EXP e — werte e aus und ignoriere das Ergebnis
e JUMP e — werte e aus und springe zum Ergebnis (das eine Marke sein sollte)

e CJUMP cop e1 ex t f — werte erst e; aus, dann ey, dann cop von e; und es; falls
letzteres wahr ist, so springe zu t, andernfalls zu f

e LABEL !/ — Einsprungmarke

Die genaue Semantik ist nun leicht definierbar, z.B. durch einen Interpreter, der den
Speicher durch eine Abbildung

mem :: Int — Int
simuliert und die Register durch
reg :: Temp — Int

Bisher sind nur Prozedurriimpfe darstellbar; die Hinzunahme von Prozeduren/Funktio-
nen konnte durch

data Proc = PROC Label [Temp] [Stm]
| FUNC Label [Temp] [Stm] Temp

geschehen. Dabei ist [Stm] der Rumpf und das letzte Temp der Funktion das Register, in
dem das Ergebnis abgelegt wird. Allerdings ist der Anfangs- und Endcode von Prozeduren
oft sehr maschinenabhéngig und kann daher erst spéter hinzugefiigt werden.

7.2.2. Temporare Namen

LABEL und TEMP haben beliebig viele Werte, und der Compiler benétigt eine Operation
zur Erzeugung neuer Namen, da dieser bei der Ubersetzung stédndig eindeutige Namen
benotigt. Zu diesem Zweck definieren wir in einem Modul Temp die folgenden Datentypen:

data Label = Label String
data Temp Temp String

Die konkreten Namen sind beliebig (spater werden diese durch Adressen bzw. Register-
nummern ersetzt). Die Namensgenerierung soll on the fly geschehen; moglich wére eine
globale ,Funktion“ newName, dies ist jedoch nur mit Seiteneffekten moglich. Funktional
kann man dies durch die Erweiterung von Basisnamen realisieren. Definiere hierzu eine
Funktion newLabel fiir endgiiltige Namen und extendLabel fiir temporire Erweiterung
von Namen (fiir tiefere Codestrukturen).

newLabel :: Label — Int — Label
extendLabel :: Label — Int — Label
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> newLabel (Label "xxx") 3
Xxx_3

Entsprechend kénnen auch newTemp und extendTemp definiert werden.

7.2.3. Ubersetzung in Zwischencode

Wir nehmen nun an, dass die semantische Analyse durchgefiihrt wurde, dass die Spei-
cherorganisation berechnet und Bezeichner entsprechend annotiert wurden.

Es wird nun eine feste temporéare Grofse ra benutzt, die aktuelle Rahmenadresse, z.B.
ra = TEMP "RA"

Die Ubersetzung spezifizieren wir durch eine Funktion trans, die als Eingabe ein an-
notiertes Quellsprachenkonstrukt in abstrakter Syntax erwartet und den zugehorigen
Zwischencode zuriick gibt.

Konstanten

trans (NumExp i) = CONST i

Variablen

Unterscheide zwischen Vorkommen auf der linken und rechten Seite einer Zuweisung;:

e [-Wert: Wert eines Ausdrucks, der links in einer Zuweisung auftaucht (eine Spei-
cheradresse)

e r-Wert: Wert eines Ausdrucks, der rechts in einer Zuweisung auftaucht, z.B. Inhalt
einer Speicherzelle

Dies ist auch relevant bei Prozedurparametern: value-Parameter entsprechen r-Werten,
var-Parameter entsprechen [-Werten. Beachte: Konstanten haben einen r-Wert, aber kei-
nen [-Wert! Daher benétigen wir unterschiedliche Trans-Funktionen:

e transL liefert Code fiir [-Werte von Ausdriicken
e transR liefert Code fiir r~-Werte von Ausdriicken
e transS liefert Code fiir Anweisungen
Nun ist beispielsweise
transR (NumExp i) = CONST i

aber es erfolgt keine Definition von transL (NumExp i)!
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Die Darstellung von Variablen erfolgt nun durch

(VarExp offset level )
~— ~—~—

relative Adresse im Prozedurrahmen relative Schachtelungstiefe

Somit kénnen wir die Adressierung lokaler Variablen wie folgt iibersetzen:

transL (VarExp offset 0) =
BINOP PLUS (TEMP ra) (CONST offset)

Bei nicht-lokalen Variablen miissen wir der statischen Vorgédngerkette folgen:

transl (VarExp offset 1) =
let deref level base =
if level > 0O
then MEM (BINOP PLUS
(deref (level-1) base)
(CONST 1))
else base
in BINOP PLUS (deref 1 (TEMP ra)) (CONST offset)

BEISPIEL:

translL (VarExp 15 2) ~»
BINOP PLUS (MEM (BINOP PLUS
(MEM (BINOP PLUS (TEMP ra)
(CONST 1)))
(CONST 1)))
(CONST 15)

Wir definieren transR fiir Variablen durch Benutzung von transL:

transR (VarExp offset 1) = MEM (transL (VarExp offset 1))

Operatoren und Funktionen

Die Ubersetzung von Operatoranwendungen und Funktionsaufrufen ist recht einfach:

transR (OpExp el op e2) = BINOP op (transR el) (transR e2)
transR (FunExp f args) = CALL f (map transR args)

Zeiger und Referenzparameter

Analog ist die Ubersetzung von Zeigervariablen (bzw. var-Parametern), z.B. Derefe-
renzierung:
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transL (* exp) = transR exp
transR (* exp) = MEM (transL (* exp))

Adressoperator:

transR (& exp) = transL exp

Strukturierte Daten

Der Zugriff auf Recordkomponente (mit o; Offset der Komponente c¢;):
transL (exp.c¢;) = BINOP PLUS (transL exp) (CONST o;)

Analoger Code wird fiir Felder erzeugt, allerdings auch Code zur Uberpriifung der In-
dexgrenzen. Dies ist notwendig fiir einen sicheren Programmablauf und sollte in keinem
verniinftigen Compiler fehlen. Eine Alternative dazu ist, dass man mittels einer Program-
manalyse zeigt, dass die Indexgrenzen immer eingehalten werden, dies ist aber nicht in
allen Féllen moglich (z. B. wenn der Index von einer Benutzereingabe abhéngt).

Anweisungen

transS hat die Parameter bl (base label) und bt (base temp) zur Generierung neuer
Namen, d.h. transS hat den Typ

transS :: Label — Temp — Statement — [Stm]

Dann koénnen wir die einzelnen Ubersetzungen der verschiedenen Arten von Anweisungen
wie folgt festlegen:

transS bl bt (el := e2) = [MOVE (MEM (transL el)) (transR e2)]

Kontrollstrukturen kénnen auch intuitiv entsprechend ihrer Bedeutung iibersetzt werden.
Hierzu nehmen wir an, dass wir false durch 0 und true durch 1 reprisentieren. Dann
definieren wir folgende Ubersetzungen fiir bedingte Anweisungen und Schleifen:

transS bl bt (if b then sl else s2) =

let t = newLabel bl 1
f = newLabel bl 2
e = newLabel bl 3

bll = extendLabel bl 1
bl2 = extendLabel bl 2
in [CJUMP NE (transR b) (CONST 0) t f] -- if b

++ LABEL t : transS bll bt si -- then si
++ [JUMP (NAME e)]
++ LABEL f : transS bl2 bt s2 -- else s2

++ [LABEL e]
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transS bl bt (while b do s) =
let start = newLabel bl 1

body = newLabel bl 2
stop = newlLabel bl 3
bll = extendLabel bl 1

in [LABEL start, CJUMP EQ (transR b) (CONST 0) stop body]
++ LABEL body : tramnsS bll bt s
++ [JUMP (NAME start), LABEL stop]

Prozeduraufrufe kénnen wie folgt ibersetzt werden, wenn die Parameteriibergabe call-
by-value ist:

transS bl bt (p(args)) = [EXP (CALL p (map transR args))]

Falls einige Parameter als Referenz iibergeben werden sollen (var-Parameter), dann kon-
nen diese Parameter beim Aufruf mit transL statt transR {ibersetzt werden.

Prozeduren

Die notwendigen Aktionen am Anfang und Ende einer Prozedur wurden oben schon be-
schrieben (dynamischer/statischer Vorgénger setzen, ...) und sind auch einfach in Zwi-
schencode iibersetzbar. Der Prozedurrumpf wird wie oben angegeben iibersetzt. Somit
wére der gesamte Zwischencode dann eine Folge von Prozedurrimpfen.

Konstrollstrukturen fiir boolesche Ausdriicke

Boolesche Ausdriicke konnten im Prinzip analog zu anderen Ausdriicken iibersetzt wer-
den. Allerdings legen viele Programmiersprachen fest, dass boolesche Ausdriicke nur par-
tiell ausgewertet werden, falls dies ausreicht, um den Gesamtwert zu bestimmen. Bei-
spielsweise wird in der Programmiersprache C beim Ausdruck e; && es der Ausdruck
eo nur ausgewertet falls e; schon true ergibt, d.h. die Implementierung erfolgt durch
Spriinge statt durch BINOPs. Z.B. wird der Ausdruck e; && e in den folgenden Code
iibersetzt:

(if eg =0 thenr :=0elser :=ey,7)
Dies konnen wir im Zwischencode wie folgt realisieren:

let r = newTemp bt 1
t = newlLabel bl 1
f = newLabel bl 2
e = newLabel bl 3
in ESEQ [CJUMP EQ (transR e;) (CONST 0) t f,
LABEL t, MOVE (TEMP r) (CONST 0), JUMP (NAME e),
LABEL f, MOVE (TEMP r) (transR e3),
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LABEL €]
(TEMP 1)

7.3. Basisblocke

Abstrakte Ausdrucksbaume sind gut geeignet zur Codeerzeugung nach der semantischen
Analyse, aber bei der Implementierung auf realen Maschinenarchitekturen kénnen noch
Effizienzprobleme auftreten:

e Fiir Optimierungen (z.B. bei einer guten Registerallokation) sollte man den Code
umordnen kénnen, um Teilausdriicke in beliebiger Reihenfolge zu berechnen. Dies
ist schwierig, weil Audriicke auch Seiteneffekte haben konnen (ESEQ, CALL).

e CJUMP mit zwei Sprungzielen: Reale Maschinenarchitekturen haben nur ein
Sprungziel!

e Prozeduraufrufe: Die Ubergabe von Argumenten in festen Registern stellt ein
Problem bei geschachtelten CALLs dar (z.B. CALL £ [CALL g [CONST 1]1])!

Lésung: transformiere Ausdrucksbdume in eine kanonische Form, d.h. in eine Liste von
Basisblocken. Dies geschieht in drei Phasen:

1. Linearisiere (eliminiere ESEQ, CALL).
2. Gruppiere Anweisungen in Basisblocke.

3. Ordne die Basisblocke so um, dass ein CJUMP-Sprungziel direkt dahinter folgt.

7.3.1. Phase 1: Linearisierung

Ziel ist die Eliminierung aller Seiteneffekte in Ausdriicken, indem ESEQ und CALL in
Ausdriicken nach oben gezogen und mit der umgebenden Anweisung vereinigt werden.
Die Ausdrucksbaume sind Terme, daher kénnen wir die Transformation durch Termer-
setzungsregeln beschreiben.

ESEQ-Ausdriicke werden wie folgt transformiert:

1. Zusammenfassung von ESEQs:

ESEQ s; (ESEQ so e) — ESEQ (s1 ++ s9) e

2. Herausziehen von ESEQs in linken Argumenten:

BINOP op (ESEQ s e1) es — ESEQ s (BINOP op e e2)
MEM (ESEQ s e) — ESEQ s (MEM e)

[JUMP (ESEQ s e)] — g ++ [JUMP e]

[CJUMP op (ESEQ s e1) eg I lo] — s ++ [CIJUMP op e1 es l1 lo]



3. ESEQ in rechten Argumenten: beachte Seiteneffekt von s auf e;, daher wird der alte
Wert von e; in einem neuen temporaren Wert ¢ gespeichert:
BINOP op e; (ESEQ s e3) — ESEQ ([MOVE (TEMP t) e1] ++ s)

(BINOP op (TEMP t) e3)
[CJUMP op e; (ESEQ s eg) [l lob] — [MOVE (TEMP t) e;] ++
s ++ [CJUMP op (TEMP t) es l1 Is]

Falls die Auswertung von s den Ausdruck e; nicht beeinflusst (d.h. falls indep(s, e1)
gilt, s.u.), dann kénnen wir die folgende vereinfachte Transformation verwenden:
BINOP op e; (ESEQ s e3) — ESEQ s (BINOP op ey e3)
[CIJUMP op e; (ESEQ s e2) l1 ls] — s ++ [CIJUMP op e; ey Il Io]
Wichtig ist nun eine korrekte und moglichst gute Approximation von indep. Eine
sehr einfache (Verfeinerung ist moglich!) ist die folgende:

e = (NAME...)
true falls V e = (CONST...)

indep(s, e) = V s =EXP (CONST...)

false sonst

Bei folgendem Beispiel wiirde das Herausziehen von MOVE den Wert von (MEM x)
beeinflussen:

BINOP PLUS (MEM x) (ESEQ [MOVE (MEM x) y] (CONST 1))

4. Dies sind noch nicht alle Transformationsméglichkeiten. Weitere Regeln wéren z.B.

MOVE (TEMP ¢) (ESEQ s e) — s ++ [MOVE (TEMP t) el
EXP (ESEQ s e) — s ++ [EXP el

Diese Liste ist noch zu ergénzen!

Die iterierte Anwendung der Regeln erzeugt ESEQ-freie Ausdriicke, da alle ESEQs zunéchst
an die Wurzel von Ausdriicken gebracht wurden und dann alle ESEQs an der Wurzel mit
der umgebenden Anweisung verschmolzen werden.

Nun muss noch die Elimination geschachtelter CALLs erfolgen: Ist zum Beispiel ein
festes Register fiir den Riickgabewert von CALL vorgesehen, so entstehen Konflikte bei
geschachtelten CALLs:

BINOP PLUS (CALL ...) (CALL ...)

Losung mit einem neuen temporaren Wert ¢:

CALL f args — ESEQ [MOVE (TEMP ¢) (CALL f args)] (TEMP ¢)

Dabei darf das neu erzeugte Vorkommen von CALL nicht erneut transformiert werden!
Eliminiere nun ESEQ wie oben. Spéter erfolgt eine Elimination von ¢ durch geschickte
Registerallokation.

Nun sind alle Ausdriicke seiteneffektfrei, d.h. der erzeugte Zwischencode ist eine Liste
von Anweisungen mit seiteneffektfreien Ausdriicken.
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7.3.2. Phase 2: Gruppierung zu Basisblécken

Bisher erzeugt unser Ubersetzungsvorgang eine Liste von Anweisungen. Um daraus spé-
ter moglichst guten Code zu generieren, miissen Anweisungen in dieser Liste eventuell
umgeordnet werden:

1. Umordnung von Instruktionen, so dass Spriinge moglichst eliminiert werden (z.B.
wenn das Sprungziel die néchste Instruktion ist).

2. Optimierung von Folgen von MOVE-Instruktionen durch Umordnung und Wiederbe-
nutzung nicht mehr benotigter Register.

Bei der ersten Aufgabe interessieren nur JUMP/LABEL-Instruktionen, wihrend bei der
zweiten Aufgabe nur MOVE-Instruktionen relevant sind. Aus diesem Grund unterteilen
wir die Instruktionsfolge in Teillisten, innerhalb derer keine Spriinge stattfinden:

DEFINITION: Ein Basisblock ist eine Instruktionsfolge, die immer am Anfang betreten
und am Ende verlassen wird, d.h. die erste Instruktion ist ein LABEL, die letzte Instruktion
ist ein JUMP oder ein CJUMP, alle inneren Instruktionen erhalten kein LABEL, JUMP oder
CJUMP.

Die Umsetzung einer Instruktionsliste in eine Liste von Basisblocken ist nun einfach
realisierbar durch eine Funktion

basicBlocks :: [Stm] — [[Stm]]

Anmerkung: Bei Prozeduraufrufen erfolgt ein impliziter Sprung (MOVE ..., CALL ...).
Dies konnte prinzipiell auch das Ende eines Basisblocks darstellen, das wird jedoch erst
notwendig bei weiteren Optimierungen (Registerallokation) und wird daher hier noch
nicht betrachtet.

7.3.3. Phase 3: Umordnung von Basisblocken

Beobachtung: Die Anordnung der Basisblocke ist beliebig! Wéahle daher eine Ordnung
mit moglichst wenigen Spriingen; ordne dazu die Basisblocke zu (moglichst wenigen)
groferen Traces um.

DEFINITION: Ein Trace (Spur) ist eine Instruktionsfolge, die fortlaufend ausgefiihrt
werden kann, d.h. innerhalb eines Traces kommen keine JUMPs vor, jedoch CJUMPs mit
einer Zielmarke, die als néchste Instruktion nach dem CJUMP kommt.

Eine einfache Methode zur Anordnung der Basisblocke zu Traces ist: Wahle Basisblock b
und fiige dahinter den Basisblock, zu dem verzweigt wird. Diese werden auch Nachfolger
eines Basisblocks b genannt, d.h. fir b = [...,JUMP [] oder b = [...,CJUMP [ ] sind
Blocke mit Label [ oder I’ Nachfolger von b.

BEISPIEL: fiir einen kompletten Trace:
[LABEL Iy,...,JUMP l3] +-[LABEL I3,...,CJUMP I l4] ++[LABEL Ilo,...,JUMP 4]
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Ein Trace endet also, falls die Nachfolger bereits in einem Trace enthalten sind. Somit
kénnen wir einen Algorithmus zur Berechnung von Traces realisieren, in dem wir die
Basisblocke entsprechend markieren.

Algorithmus zur Berechnung von Traces:

B := (Liste der Basisblocke) ;
while B # ]
T:=[];
b := head(B);
B :=tail(B);
while —marked(b)
mark(b);
T=T++1;
if Jc € B: —marked(c)
b:=c;
B:=B\¢
(beende Trace T')

7.3.4. Sprungcodeanpassung

Auf vielen realen Maschinen sind bedingte Spriinge nur mit einem true-Label moglich
(d.h. ein false-Label ist nicht erlaubt). Passe daher den Sprungcode an und modifiziere
CJUMP, so dass dahinter immer das false-Label folgt:

e Falls hinter CJUMP das true-Label folgt: negiere die CJUMP-Bedingung und vertau-
sche die Label.

e Falls hinter CJUMP weder true- noch false-Label folgt: wihle ein neues Label [ und
ersetze CJUMP op e ey t f durch

CJUMP op e1 ey t 1
LABEL [
JUMP (NAME f)

e Falls hinter JUMP [ direkt LABEL [ folgt, so 16sche das JUMP.

Der obige Algorithmus versucht, ad-hoc moglichst lange Traces zu erzeugen. Dies muss
nicht unbedingt die beste Losung sein, denn fiir Optimierungen (z.B. Registerallokation)
kann es wichtig sein, dass hdufig ausgefiihrte Instruktionssequenzen (z.B. Schleifenriimp-
fe) zusammen in einem Trace sind. Das folgende Beispiel zeigt, dass unser einfacher
Algorithmus nicht unbedingt den besten Trace erzeugt.

BrisPIEL: Bei der Ubersetzung einer While-Schleife kénnte unser Algorithmus aus den
Basisblocken die folgenden Traces erzeugen:
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JUMP (NAME test)
LABEL test

CJUMP > i N done body
LABEL body

<loop body>

JUMP (NAME test)

LABEL done

Hier sind also zwei Traces vorhanden. Bei einer Sprungcodeanpassung konnte die erste
Sprunginstruktion geloscht werden.

Moglich wire allerdings auch die folgende Anordnung:

JUMP (NAME test)
LABEL body

<loop body>

JUMP (Name test)
LABEL test

CJUMP > i N done body
LABEL done

Nach einer Sprungcodeanpassung ergibt sich die folgende Anordnung;:

JUMP (NAME test)

LABEL body

<loop body>

LABEL test

CJUMP <= i N body done
LABEL done

Hier entsteht also schnellerer Code, da kein unbedingter Sprung bei jedem Durchlauf
benutzt wird.

7.4. Zielcodeauswahl

Jeder Knoten eines abstrakten Ausdrucksbaums enstpricht einer einfachen Operation
(Speicherzugriff, Addition). Reale Maschinen bieten jedoch komplexe Instruktionen, die
mehrere Operationen beinhalten und damit mehreren Knoten im Baum entsprechen.
Betrachten wir z.B. einen Speicherzugriff mit relativer Adressierung (M|[r; + ¢]). Dieser
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hat als Ausdrucksbaum die Darstellung
MEM

BINOP

N

PLUS 7 CONST

c
In einer realen Maschine kénnte dies durch eine Maschineninstruktion realisiert werden,

die als Operand M[r;+c] enthilt. Ubliche reale Maschinen enthalten aber auch primitive
Instruktionen, so dass man den obigen Baum auch in mehrere Maschineninstruktionen
iibersetzen kann.

Die Aufgabe der Zielcodeauswahl ist nun, eine Maschineninstruktionsfolge zu finden,
die einen abstrakten Ausdrucksbaum implementiert. Wie wir an dem Beispiel gesehen
haben, ist die Losung nicht eindeutig — wir suchen eine optimale Folge.

Hierzu stellen wir die Maschineninstruktionen als Teilbdume abstrakter Ausdrucksbau-
me, sogenannte Baummuster, dar. Die Zielcodeauswahl entspricht dann der (op-
timalen) vollstindigen Uberdeckung des Ausdrucksbaums mit Baummustern, d.h. die
Zielcodeauswahl entspricht dann der Erkennung von Baummustern in einem abstrakten
Ausdrucksbaum.

Da konkrete Zielmaschinen viele Instruktionen haben, betrachten wir hier eine verein-
fachte Maschine, wobei wir die verschiedene Varianten von Instruktionen dadurch redu-
zieren, indem wir annehmen, dass das Register g immer den Wert 0 enthéalt. Um das
Aufschreiben der Baummuster zu vereinfachen, schreiben wir einfach

op
€1 €9

statt

BINOP

7N

Jede Maschineninstruktion kann typischerweise mehrere Baummuster abdecken (siehe
Abbildung 7.1). Dies liegt zum einen an kommutativen Operatoren, zum anderen am
speziellen Register (ADDI, LOAD, STORE benutzen 79).

Die Ergebnisse von ADD(I), MUL, LOAD etc. werden immer in Registern abgelegt (zumindest
bei den iiblichen Maschinen). Aus diesem Grund benédtigen wird bei der Ubersetzung
komplexer Baume neue Register, um die Zwischenergebnisse der Teilbaume zu speichern.

€1
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Name Wirkung ‘ Baummuster
ADD Ty T+ Tk
MUL Ty T RTE
ADDT ri< T+ cC
Cm)
P
LOAD | r; <= M|rj + | ‘

STORE | M[rj +c| +r;

9

MOVEM M[T‘z} — M[T’j]

Abbildung 7.1.: Maschineninstruktionen und zugehérige Baummuster
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Die Anzahl der notwendigen Register kann man durch Wiederverwendung vorhandener
Register reduzieren (dies ist die Aufgabe der Registerallokation, die spéter beschrieben

wird).

Die Baummuster der angegebenen Beispielinstruktionen konnen nicht alle abstrakten
Ausdrucksbédume iiberdecken. Um dies zu ermoglichen, fithren wir noch ein Baummuster
fiir den Zugriff auf ein Register ein:

TEMP

ri
Dieses Baummuster entspricht einfach dem Register 7; (und stellt damit keine echte Ma-
schineninstruktion dar).

In diesem Kapitel zeigen wir nur die Ubersetzung von Basisblocken ohne Spriinge. Voll-
standige Programme mit Spriingen konnen allerdings ganz analog tibersetzt werden (s.

Ubung).
BEISPIEL: Wir betrachten die Quellprogrammanweisung
ali]l := x;

Wir nehmen an, dass die Elemente von a eine Grofe von vier Bytes haben. ra+ o, enthélt
die Anfangsadresse von a und ra + o0, sei die Adresse von x. Zudem steht der Wert der
Variablen i in dem Register ;. Unter diesen Annahmen wird fiir diese Instruktion ein
Zwischencode erzeugt, fiir den die folgende Uberdeckung maoglich ist:

Die Zwischencodeerzeugung ergibt also folgenden Zielcode, wenn wir das Ergebnis jeden
Teilausdrucks in einem neuen Register speichern:
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© 00 O Ut = N

LOAD
ADDI
MUL
ADD
ADDI
MOVEM

ro < Mra + o4
rg 19+ 4
T <— T %7y
Tg <— T2 + T4
rg 4 Tq + Oy
M[T6}<—M[7’8]

Es ist auch noch eine andere Uberdeckung méglich:

LOAD
ADDI
MUL
ADD
LOAD
STORE

ro < Mra + o4
T4 410+ 4

Ts < T %7y
Tg < T2 + T4
rg < Mlra + o]
M[T6+0}<—T8

Es ist auch ein trivialer Code moglich, bei dem jeder einzelne Knoten in eine Maschinen-

instruktion iibersetzt wird:

ADDI
ADD
LOAD
ADDI
MUL
ADD
ADDI
ADD
LOAD
STORE

1 < T0 + 0qg
ro < 1ra -+ 11
Tg%M[Tg—I—O]
T4<—7’0+4
s < T %7y
Tg < 13 + 75
74— 10 + Oy
rg <—ra+ry
r9 < Mlrs + 0]
Mlre + 0] < rg

Dieser Code ist jedoch langer und in der Regel auch langsamer! Es ist also wichtig, guten
Code zu erzeugen — doch was ist guter Code und wie erzeugt man diesen?
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7.4.1. Kosten von Code

Guter Code ist ein Code, der minimale Kosten hat, wozu man jedoch ein Kostenmafs
bendtigt. Mogliche Kostenmafie sind beispielsweise:

e die Lénge aller Instruktionen (z.B. fiir kleinen Code von Applets, die iiber ein
(langsames) Netz geladen werden, oder in eingebetteten Systemen)

e die Ausfithrungszeit aller Instruktionen (Taktzyklen)

e der Energieverbrauch aller Instruktionen (z.B. bei mobilen Geréten wie Smartpho-
nes)

Beziiglich eines gegebenen Kostenmafes kénnen wir dann definieren:

DEFINITION: Die Uberdeckung eines Baumes mit Baummustern heifst

e [okal optimal, falls zwei benachbarte Muster nicht zu einem einzigen Muster mit
kleineren Kosten kombiniert werden konnen;

o optimal, falls es keine Uberdeckung mit kleineren Kosten gibt.

BEISPIEL: Jede Instruktion moge hier vereinfacht 2 Einheiten kosten bis auf die Instruk-
tion MOVEM, die m Einheiten kostet.

e Falls m > 2 ist, ist der zweite Zielcode mit 8 und 9’ optimal.
e Falls m < 2 ist, ist der erste Zielcode mit 8 und 9 optimal.
e Falls m = 2 ist, so sind beide optimal.

Unabhéngig von m sind beide Zielcodes lokal optimal.

7.4.2. Algorithmen fiir (lokal) optimale Zielcodes

Intuitiv ist lokal optimaler Zielcode einfacher zu finden als optimaler Zielcode. Ob opti-
maler Zielcode unbedingt lohnenswert ist, hiangt auch von der Zielarchitektur ab. In der
Praxis kann man zwei wesentliche Zielarchitekturen unterscheiden:

e CISC (complex instruction set computer): komplexe Operationen, die unterschied-
liche Kosten haben — daher gibt es hier oft wesentliche Unterschiede zwischen lokal
optimalem und optimalem Code.

e RISC (reduced instruction set computer): einfache Operationen, keine grofen Ko-
stenunterschiede — daher gibt es hier kaum Unterschiede zwischen lokal optimalem
und optimalem Code.

Wir stellen daher im Folgenden Algorithmen fiir beide Aufgaben (lokal optimaler und
optimaler Zielcode) vor.
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Berechnung eines lokal optimalen Zielcodes

Der Algorithmus Maximal Munch (maximales Konsumieren/Mampfen) erzeugt lokal
optimalen Zielcode. Es handelt sich um einen Top-down-Algorithmus, fiir den die Baum-
muster wie folgt vorbereitet werden:

Falls ein Baummuster existiert, das in zwei kleinere Baummuster mit geringeren
kombinierten Kosten aufteilbar ist, dann 16sche dieses Muster.

Die Idee des Algorithmus ist nun, die Wurzel mit dem grofiten passenden Muster zu
tiberdecken (d.h. ein passendes Muster mit den meisten Knoten zu wéhlen) und danach
den Algorithmus rekursiv auf alle nichtiiberdeckten Teilbdume anzuwenden.

Waihle also im obigen Beispiel MOVEM als grofites Muster fiir die Wurzel und berechne
danach eine Uberdeckung fiir die beiden Teilbdume (d.h. fiir die Séhne der beiden MEM-
Knoten).

Eine Implementierung dieser Idee ist in Haskell weitgehend trivial. Die Uberdeckungen
entsprechen Pattern Matching in Regeln. Da Haskell die Regelmuster von oben nach
unten austestet, bis eine passende Regel gefunden wurde, muss man nur die grofiten
Muster zuerst aufschreiben.

In dem folgenden Programm geben wir lediglich die Liste der generierten Instruktionen
aus:

munchStm :: Stm — [String]
munchStm (MOVE (MEM (BINOP PLUS el (CONST i))) e2)
munchExp el ++ munchExp e2 ++ codegen "STORE"
munchStm (MOVE (MEM (BINOP PLUS (CONST i) el)) e2)
munchExp el ++ munchExp e2 ++ codegen "STORE"
munchStm (MOVE (MEM el) (MEM e2)) =
munchExp el ++ munchExp e2 ++ codegen "MOVEM"
munchStm (MOVE (MEM (CONST i)) e) =
munchExp e ++ codegen "STORE"

munchExp :: Exp — [String]
munchExp (MEM (BINOP PLUS e (CONST i)))
munchExp e ++ codegen "LOAD"
munchExp (MEM (BINOP PLUS (CONST i) e))
munchExp e ++ codegen "LOAD"
munchExp (MEM (CONST i)) = codegen "LOAD"
munchExp (MEM e) = munchExp e ++ codegen "LOAD"
munchExp (BINOP PLUS e (CONST i)) =
munchExp e ++ codegen "ADDI"
munchExp (BINOP PLUS (CONST i) e) =
munchExp e ++ codegen "ADDI"
munchExp (BINOP PLUS el e2) =
munchExp el ++ munchExp e2 ++ codegen "ADD"
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munchExp (CONST i) = codegen "ADDI"
munchExp (TEMP t) = []

codegen ¢ = [c] -- vereinfacht!
Anmerkungen:

e Hier ist nur das Pattern Matching gezeigt worden. Notwendig ist noch die Register-
auswahl fiir die Teilergebnisse und das Weiterreichen der gewéhlten Register (~
Erweiterung von codegen in munchExp).

e Die Instruktionen werden in umgekehrter Reihenfolge generiert, denn die Wurzel-
instruktion ist die letzte, da zuvor die Instruktionen zur Berechnung der Wurzelar-
gumente benotigt werden.

e Der Algorithmus MazimalMunch terminiert immer erfolgreich, falls es fiir jeden
Einzelknotentypen ein passendes Baummuster gibt.

e Der Algorithmus MazimalMunch findet immer eine lokal optimale Uberdeckung,
aber nicht unbedingt eine optimale.

Berechnung des optimalen Zielcodes

Hierzu nutzen wir das Technik der dynamischen Programmierung, die auf folgendem
Prinzip beruht: Finde optimale Lésungen durch Finden optimaler Lésungen fiir Teilpro-
bleme.

Idee: Wir berechnen fiir jeden Knoten die Kosten fiir die beste Instruktionsfolge, die
diesen Teilbaum iiberdeckt.

Hierbei handelt es sich um einen Bottum-Up-Algorithmus: Berechne zunéchst die Kosten
fiir die Blatter, dann die Kosten fiir die dariiber liegende Schicht usw.

Die Kostenberechnung fiir einen Knoten lauft folgendermafen ab:
e Betrachte ein passendes Baummuster fiir diesen Knoten, dieses hat die Kosten c.

e Die n Bléitter dieses Muster entsprechen Knoten im Baum, deren Kosten ¢y, co, .. .,
¢y, bereits berechnet sind; die Gesamtkosten fiir dieses Muster ergeben sich daher

n
als ¢+ Z G
i=1

e Priife alle passenden Baummuster und wéhle das mit den geringsten Gesamtkosten
aus. Dies ergibt dann die Kosten fiir den betrachteten Knoten.

BEIsPIEL: Wir betrachten den folgenden Teilbaum:
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Wir nehmen an, dass jede Instruktion zwei Einheiten kostet. Die CONST-Muster entspre-
chen ADDI-Instruktionen und kosten daher jeweils zwei Einheiten. Es gibt die folgenden
Moglichkeiten zur Uberdeckung des “+’-Teilbaums:

ADD: 24+242=6 ADDI: 242 =14 ADDI: 242=4
Damit hat der +-Knoten die Kosten 4. Der MEM-Knoten kann folgendermafsen iiberdeckt
werden:

LOAD: 442 =6 LOAD: 242 =4 LOAD: 242 =4
Somit hat auch der MEM-Knoten Kosten von 4. Der kostenglinstigste Gesamtcode ist also:

ADDI ri+r9+1
LOAD 7rq <+ M[Tl + 2]

Somit muss man bei einem optimalen Zielcode keine Instruktion fiir den +-Knoten gene-
rieren.
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7.5. Programmanalyse

In dem bisherigen Verfahren zur Codeerzeugung haben wir angenommen, dass beliebig
viele temporédre Werte (d.h. Register) zur Verfiigung stehen. In der Praxis stehen aber
nur wenige Register zur Verfligung — ein Register sollte also fiir mehrere temporéire Werte
benutzt werden, falls die temporédren Werte nicht gleichzeitig ben6tigt werden. Zu die-
sem Zweck muss der Compiler die Lebendigkeit von tempordren Werten analysieren.
Dariiber hinaus sind auch andere Analysen, wie z.B. die Konstantenpropagation sinnvoll,
worauf wir allerdings spater noch eingehen.

Eine Variable heifit lebendig (an einer Programmstelle), wenn deren Wert spater noch
verwendet wird. Daher fiithren wir eine Lebendigkeitsanalyse (LA, liveness analysis)
durch, die die Form einer Riickwértsanalyse hat (andere Analyseformen werden spéter
noch besprochen).

e Bei Programmende ist keine Variable lebendig, die LA arbeitet daher vom Ende
zum Anfang eines Programms.

e Die fiir die Analyse geeignete Datenstruktur ist ein Kontrollflussgraph. Die Kno-
ten entsprechen den Anweisungen im Code, und Kanten von z nach y besagen, dass
die Anweisung y direkt nach der Anweisung x ausgefiihrt werden kann.

BEISPIEL: Wir betrachten den folgenden Code (dies konnte z.B. ein Zwischencode sein):

a:=0

Li: b :=a + 1
c:=c+b
a :=bx2
if a < 10 goto L1
return c

Der zugehérige Kontrollflussgraph hat die in Abbildung 7.2a dargestellte Struktur. Betrachten
wir nun die einzelnen Variablen ausgehend vom Programmende:

e Variable b:
— benutzt in 4, daher lebendig in 3 — 4
— nicht iiberschrieben in 3, daher lebendig in 2 — 3

— tiberschrieben in 2 und nicht benutzt in 2, daher tot in 1 — 2

e Variable a:
— lebendigin4 —5,1—2,5—2
— tot in 3 — 4, 2 — 3 (obwohl sie einen Wert hat!)
e Variable c: lebendig im gesamten Programm, daher auch lebendig am Anfang: es
handelt sich somit um eine nicht initialisierte Variable. Hierfiir konnte zum Beispiel

der Compiler eine Warnung ausgeben oder eine Initialisierungsanweisung einfiigen,
falls ¢ eine lokale Variable ist und kein Prozedurparameter.
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(a) Kontrollflussgraph (b) Lebendigkeitsinformation

Abbildung 7.2.: Kontrollflussgraph und Lebendigkeitsanalyse

Wir notieren diese Lebendigkeitsinformation an den Kanten des Kontrollflussgraphen
(Abbildung 7.2b). Damit sind a und b nicht gleichzeitig lebendig, sodass das gleiche
Register fiir a und b benutzt werden kann. Somit reichen also zwei Register fiir die Rea-
lisierung dieser Codesequenz aus.

In dieser Analyse ,fliefen” Informationen durch den Graphen, man bezeichnet diese Klas-
se von Algorithmen daher auch als Datenflussanalyse. Weitere Beispiele fiir Analyse-
probleme sind:

¢ Konstantenpropagation: Welche Variablen oder Ausdriicke haben konstante Wer-
te?

e Sharing-Analyse: Welche Variablen und Datenstrukturen haben gemeinsame Tei-
le?

e Dead Code: Welcher Code ist unerreichbar bzw. wird nicht benutzt?
Die hierfiir verwendeten Techniken sind im Prinzip &hnlich, daher werden wir im Folgen-
den nur die Lebendigkeitsanalyse behandeln.
Lebendigkeitsanalyse

Wir definieren einige Begriffe, um die Lebendigkeitsanalyse exakter zu beschreiben und
ein Verfahren anzugeben, wie man die Lebendigkeit effektiv berechnen kann.

e Ein Knoten n hat out-Kanten (diese fithren zu Nachfolgeknoten succ(n)) und in-
Kanten (diese fithren zu Vorgéngerknoten prec(n)).

BEISPIEL: Knoten 5 hat die out-Kanten 5 — 6 und 5 — 2 und die n-Kante 4 — 5.
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e Eine Zuweisung im Knoten n an eine Variable v definiert v, damit sei def(n) = {v}.
BEISPIEL: def(3) = {c}, def(5) =@

e Die Verwendung des Wertes einer Variablen v im Knoten n benutzt v, damit sei
v € use(n).

BEISPIEL: use(3) = {b, c}, use(5) = {a}

e Eine Variable v ist lebendig in der Kante e, wenn ein Pfad von e zu einem n
existiert mit v € use(n), und es gilt v ¢ def(m) fiir alle Knoten m # n auf dem
Pfad.

e in(n) ist die Menge der lebendigen Variablen in in-Kanten von n
BEISPIEL: in(1) = {c}

e out(n) ist die Menge der lebendigen Variablen in out-Kanten von n
BEISPIEL: out(1) = {a,c}

Es ergeben sich nun folgende Regeln fiir die Lebendigkeitsanalyse:

e v € use(n) = v € in(n)

e Fiir alle m € pred(n): v € in(n) = v € out(m)

e v cout(n) Av ¢ def(n) = v € in(n)

Die letzte Regel zeigt, dass die Information von Ende zum Anfang im Programm fliefst
(Riickwértsanalyse).

Damit kénnen wir fiir jeden Kontrollflussgraphen ein Gleichungssystem aufstellen. Die
Analyse muss dann dieses Gleichungssystem, bei dem die Werte von in(n) und out(n)
gesucht sind, 16sen. Fiir alle Knoten n gelten folgende Gleichungen:

in(n) = wuse(n)U (out(n) \ def(n))
out(n) = U in(m)

mesucc(n)

Die Menge der Variablen in diesem Gleichungssystem sind also

{in(n), out(n) | n Knoten }
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Da die Werte der zu bestimmenden Variablen Mengen sind, kann die Berechnung einer
Losung durch eine Fixpunktiteration erfolgen:

for each n
in(n) = {}
out(n) = {}
repeat
for each n
in’(n) = in(n)
out’(n) = out(n)
in(n) = use(n) U (out(n) \ def(n))
Out(n) = UmEsucc(n) in(m)
until Vn :in(n) == in’(n) A out(n) == out/(n)

Betrachten wir hierzu noch einmal das Beispiel von oben:

Dann ergibt sich die in Tabelle 7.1 dargestellte Iteration. Die siebte Runde ergibt die glei-

Runde 1 | Runde 2 | Runde 3 | Runde 4 | Runde 5 | Runde 6
n|use def | in out| in out | in out | in out | in out | in out
1 a a a ac| ¢ ac | c ac
2| a b a a bel|ac belac be|ac be|ac bec
3| be ¢ |bec be b |bec b |be b |bec b |bc b
4| b a b b a b a b ac |bc ac|bc ac
5] a a a ac|ac ac|ac ac|ac ac|ac ac
6| c c c c C c c

Tabelle 7.1.: Iterationen der Lebendigkeitsanalyse

chen Ergebnisse wie Runde 6, der Algorithmus terminiert daher. Beziiglich der Berech-
nungsstrategie stellen wir fest, dass die Ordnung in der inneren ,,for each“-Schleife fiir
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Knoten beliebig ist. Wir wihlen daher die Ordnung mit einem schnellen Datenfluss. Da
die Abhingigkeit

out(n) = U in(m)

mesucc(n)

besteht, bestimmen die Werte der Nachfolger die Werte der Vorgidnger. Wir berechnen
daher die Werten von den Nachfolgern zu den Vorgéangern (d.h. fiir dieses Beispiel in
der Knotenordnung 6, 5, 4, 3, 2, 1). In jeder Iteration wird zudem zunéchst out(n) und
dann in(n) berechnet, da in(n) von out(n) abhingt. Damit ergibt sich die in Tabelle 7.2
dargestellte verkiirzte Ausfiihrung, bei der das Ergebnis der dritten Iteration schon dem
der zweiten Iteration entspricht.

Runde 1 | Runde 2
n|use def |out in | out in
6| c ¢ ¢
5| a C a,c | a,c a,c
41 b a | ac bye| ac bec
31 bec ¢ | bec bel|bec bec
2| a b | boe ac| bec ac
1 a |ac ¢ |ac ¢

Tabelle 7.2.: Tterationen der verbesserten Lebendigkeitsanalyse

7.6. Registerallokation

Die bisherige Annahme bei der Codeerzeugung war, dass beliebig viele Register zur Ver-
fligung stehen. In realen Maschinen stehen jedoch nur endlich viele Register zur Ver-
fiigung. Daher ist die Aufgabe der Registerallokation die Zuordnung von temporéiren
Werten zu konkreten Registern (falls moglich) und damit die Einsparung von MOVE /LOAD-
Instruktionen durch die Wiederverwendung von Registern.

Das generelle Vorgehen besteht aus einer sequentiellen Codeinspektion nach der Co-
deauswahl:

e Entscheide bei jedem Vorkommen eines temporaren Wertes: Liegt dieser in einem
Register? Falls nein, in welches Register kann man diesen legen? Die generelle
Annahme ist hier, dass alle Maschinenoperationen auf Registern arbeiten (wie z.B.
bei RISC-Architekturen) und somit vorkommende temporére Werte sich in einem
Register befinden miissen.

e Falls ein tempordrer Wert nicht in einem Register liegt, jedoch benétigt wird: Wihle
ein Register aus und erzeuge eine entsprechende LOAD-Instruktion.
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e Alle temporédren Werte, die nicht in Registern gehalten werden kénnen, werden im
Prozedurspeicher abgelegt (tempordre Werte im Prozedurrahmen). Der Compiler
muss dann die relative Adresse fiir diesen Wert zuweisen.

Nachfolgend wird die Registerallokation fiir Basisblécke vorgestellt. Im Allgemeinen
werden kompliziertere Techniken angewendet wie z.B. die globale Datenflussanalyse, um
zu analysieren, wo welche temporidren Werte bendtigt werden. Dies geschieht z.B. mit
Hilfe von Konfliktgraphen (mit tempordren Werten als Knoten und Kanten zwischen
zwei Knoten, falls die beiden temporéare Werte gleichzeitig existieren) — die Registerzu-
ordnung erfolgt dann durch Graphfirbung (mehr Details hierzu findet man z.B. im Buch
von Andrew Appel).

Die Menge der freien Register ist eine Teilmenge der Maschinenregister, iiber die
wirklich frei verfiigt werden kann, da einzelne Maschinenregister iiblicherweise fiir die
Rahmenadresse, den Stack- und Heap-Pointer etc. reserviert sind.

Zu jeder Programmvariablen und jedem temporaren Wert v bezeichnet M, den Spei-
cherplatz im Stack, der zur Speicherung fiir diese Programmvariable reserviert ist. Dieser
Platz wird fiir temporédre Werte eventuell gar nicht bendtigt, wenn die Registeralloka-
tion dies erreicht. Im Folgenden sprechen wir daher einheitlich von Variablen v, auch
wenn dies keine Programmvariable, sondern nur ein temporarer Wert ist, der bei der
Codeauswahl eingefithrt wurde.

7.6.1. Benoétigte Informationen
Der Algorithmus zur Registerallokation verwaltet folgende Informationen:
e Registerinhalte (content)
Con: Register — 2Variablen

Hierbei ist Con(R) die Menge der Variablen (d.h. Programmvariablen oder tem-
porire Werte), die momentan im Register R gespeichert sind. Zu Beginn eines
Basisblocks ist Con(R) = @ fiir alle Register R. Con(R) kann eventuell auf Grund
von Kopieroperationen mehrere Elemente enthalten.

e Variablenposition
Pos: Variablen — Register U Speicher

Hierbei gibt Pos(v) die Stelle an, wo sich der aktuelle Wert von v befindet (d.h.
ein Register R oder eine Speicherposition M, ). Zu Beginn eines Basisblocks ist
Pos(v) = M, fiir alle Programmvariablen. Pos(v) kann undefiniert sein, falls v
im aktuellen Block nicht mehr benétigt wird. Im Prinzip konnte Pos(v) auch eine
Menge sein, aber dann wird der Algorithmus zur Registerallokation komplexer.

e Lebendigkeit von Variablen:

Live: Variablen — Bool
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An einer Programmstelle ist Live(v) = true, falls v spéter noch bendétigt wird.
Zum Ende eines Basisblocks ist Live(v) = false fiir alle tempordren Werte v.
Die Berechnung dieser Information kann durch Riickwértspropagation in einem
Basisblock erfolgen: Falls in der Instruktion I der Wert x iiberschrieben und der
Wert y benutzt wird, so ist Live(z) = false und Live(y) = true; alle andere
Informationen bleiben unverdndert fiir Live von I (dies ist also eine Spezialisierung
des Verfahrens aus Kapitel 7.5; diese Information kann aber durch eine globale
Analyse verbessert werden).

Die zentrale Hilfsoperation fiir die Registerallokation ist eine Prozedur getreg(), die
ein Register zur Speicherung einer Variablen bestimmt. Dabei benutzt diese Funktion die
Parameter Con / Pos / Live, verdndert diese gegebenenfalls und erzeugt auch Code, d.h.
es ist eine Funktion (Con, Pos, Live) — (Con, Pos) 4+ Code.

Wir verwenden folgenden Algorithmus fiir getreg():!

e Falls ein Register R mit Con(R) = {v} und Live(v) = false existiert, dann setze
Con(R) := & und gib das Register R zuriick (dies entspricht der Wiederbenutzung
eines nicht mehr benétigten Registers).

e Sonst: wéhle ein freies Register R (d.h. ein Register R mit Con(R) = @) und gib
R zurtick.

e Sonst (d.h. falls kein Register frei ist): Wihle ein belegtes Register R: Erzeuge fiir
alle v € Con(R) mit Pos(v) = R einen Befehl

STORE M[M,] + R

und setze Pos(v) := M,. Setze dann Con(R) := & und gib R zuriick.

Die Auswahl von R ist in diesem Schritt beliebig, da im Allgemeinen kein bestes
Verfahren zur Registerauswahl bekannt ist.

Mit getreg konnen wir nun realen Maschinencode generieren: Wann immer der bisherige
Code ein Register bendtigt, so bestimme ein reales Register mittels getreg().

7.6.2. Algorithmus fiir die Registerallokation

1. Instruktionen im Basisblock: Betrachte nacheinander alle Instruktionen eines
Basisblocks (in der Ausfiihrungsreihenfolge). Sei hierbei instr die aktuelle Instruk-
tion:

(a) Operanden: Fiir jeden temporéren Wert (virtuelles Register) r;, der als Ope-
rand in instr vorkommt:2

!Dies ist nur eine Moglichkeit zur Registerallokation, es sind auch viele andere Varianten vorstellbar.

2Als Operand (d.h. nicht als Ziel einer Zuweisung) kommt ein Register in allen Féllen auf der rechten
Seite vor (etwa ADD r; < 7;+7%), aber auch als Adressregister in der linken Seite, d.h. bei STORE M [r;+
c] < r; ist auch r; ein Operand.
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1. Wahle R; mit r; € Con(R;), sofern dieses existiert.

2. Ansonsten wihle R; := getreg() und fiige zunéchst die eventuell hierdurch
erzeugten STORE-Instruktionen dem Zielprogramm hinzu. Fiige nun die In-
struktion LOAD R; <— M[M,,] hinzu und setze Con(R;) = {r;}.

(b) Ergebnis: Falls die Instruktion instr das Ergebnis in einem temporédren Wert
r; speichert (z.B. bei Instruktionen wie ADD, MUL, ADDI, LOAD):
1. Falls einer der Operanden gleich dem tempordrem Ergebniswert r; ist, so

benutze das Register dieses Operanden fiir r;.

2. Falls unter (a) mindestens ein neues Operandenregister R fir instr mit-
tels getreg() gewdhlt wurde, so benutze das erste dieser Register fiir das
Ergebnis rj.3

3. Ansonsten setze R := getreg(), fiige die eventuell generierte STORE-Instruk-
tion ein und benutze R fiir das Ergebnis.
(c¢) Instruktion: Erzeuge die Maschineninstruktion fiir instr mit den in (a) und
(b) gewéahlten Maschinenregistern.

(d) Aktualisierung anhand von instr: Aktualisiere Con und Pos entsprechend
der Semantik von instr:

e ADD r; <— 1+ 1) und R fiir r; gewdhlt: Setze Con(R) = {r;} und Pos(r;) =

R.

e MUL r; <— rj* 7 und R fiir r; gewéhlt: Setze Con(R) = {r;} und Pos(r;) =
R.

e ADDI 7; < r; + 0 und R fir r; gewéhlt: Setze Con(R) = {r;,7;} und
Pos(r;) = R.

e ADDI 7 <— 1 + ¢ (mit ¢ # 0) und R fiir r; gewahlt: Setze Con(R) = {r;}
und Pos(r;) = R.

e LOAD 7; <~ M|rj + ¢] und R fiir r; gewdhlt und r; + ¢ Adresse M, der
Variablen v: Setze Con(R) = {r;,v} und Pos(r;) = R.

e STORE M [r;+c| < rj und r;+c Adresse M, der Variablen v: Setze Pos(v) =

M,.
e MOVEM M[r;] <~ M][r;] und R fiir r; gewéhlt: Setze Con(R) = {r;} und
Pos(r;) = R.

(e) Weitere Aktualisierung:

e Aktualisiere Con beziiglich der Live-Information nach der Instruktion instr:
Fiir alle Register S mit z € Con(S) und Live(z) = false setze Con(S) =
Con(S) \ {z}. Eigentlich ist diese Aktualisierung nicht notwendig, da sie
auch bei getreg() gemacht wird, aber zur Verdeutlichungen notieren wir
diese hier.

3Man konnte natiirlich auch das zweite nutzen.
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e Falls in (b) das Ergebnisregister R fiir r; gewahlt wurde: Fiir alle Register
S # R mit r; € Con(S) setze Con(S) = Con(S) \ {r;}.

2. Am Ende eines Basisblocks: Erzeuge am Ende eines Basisblocks fiir alle Varia-
blen v mit Live(v) = true und Pos(v) = R die Instruktion STORE M[M,] < R.

Dieses Verfahren kann auch in die Codeauswahl integriert werden, indem bei der Uber-
setzung von Ausdrucksbdumen getreg() direkt zur Auswahl der Register fiir Zwischen-
ergebnisse benutzt wird.

BEIsPIEL: Wir nehmen an, dass die Maschinenregister R, S und T zur Verfiigung ste-
hen. Im Programm wird die Variable w verwendet, alle anderen Variablen seien temporar.
Wir betrachten die folgende Instruktionsfolge (aus Vereinfachungsgriinden lassen wir die
Befehlsnamen weg):

Instruktion | Live (Out)
y+1 {w,y}

Z 4w {y, z}
vy+z | {zy 2}
ve—z+y |{z,y, 2z v}
t z*w {t,z,y}
u+yxx | {u,t}
w+u+t |{w}

Dann erfolgt die Codeerzeugung mit Registerallokation und Berechnung der Funktionen
Con und Pos wie folgt:
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Instruktion H Maschinencode ‘ Con ‘Pos Kommentar ‘
y+1 R<+1 R—{y} |ly— R getreg() = R
(fiir y)
Z 4w S < M[M,)] R—{y} |ly— R getreg() =S
S—{z} |z— S (fiir 2)
r+y+z [T« R+S R—{y} |y—R getreg() =T
S—A{z} |z— S (fiir x)
T—{z} |z—=T
v xz+y || M[M,]+ S R—{y} |y— R getreg() =S
S+« T+R S {v} |z~ M, (fiir v)
T—A{z} |2—T = M[M.]«+ S
v S
t z*w M[M,] + T R—{y} |ly— R getreg() =T
T < M[M,] S o z— M, (fiir 2)
T+ TxS T—{t} |z— My | = M[M;]«< T
v S 4
t—T
u<+y*xx || S« M[M,] R—@ |y—R getreg() =S
S« RxS S A{u} | z— M, (fiir x)
T —{t} |z~ M,
vi—= S
t—T
u— S
wu+t |R«<S+T R—{w} |w— R getreg() = R
S— o (fiir w)
T— @
MM, < R

Da nur drei Register zur Verfiigung stehen, muss somit Speicherplatz fiir die temporéren
Werte z und x reserviert werden, aber nicht fiir die temporéaren Werte y, v, t und wu, die

alle in Registern gehalten werden koénnen.

4An dieser Stelle wude das Register S durch den Schritt (e) bereits freigegeben. Da auf die Variable v
aber nicht mehr zugegriffen wird (Live(v) = false) ist diese inkonsistente Information hier unschéd-
lich. Alternativ konnte der Algorithmus auch um eine Bereinigung der Pos-Information erweitert

werden.
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8. Techniken zur Code-Optimierung

Bisher haben wir uns nur darum gekiimmert, Code zu erzeugen, der semantisch dquiva-
lent zum Quellprogramm und ausfiihrbar auf einer konkreten Zielmaschine ist. In diesem
Kapitel wollen wir uns mit der Erzeugung ,moglichst guten* Zielcodes (eigentlich ,op-
timaler Zielcode®, aber dieser Begriff ist hier schwer zu fassen) beschéftigen. ,Moglichst
gut® kann sich dabei auf verschiedene Aspekte beziehen, wie z.B. moglichst schnelle Aus-
fithrung, moglichst wenig Laufzeitspeicher, aber auch moglichst geringe Codegrofse (dies
ist z.B. bei Applets oder eingebetteten Systemen wichtig).

Grundséatzliche Methoden hierzu sind:

e Algebraische Optimierung: Gesetze der Quellsprache werden ausgenutzt, um
Transformationen auf Quellsprachebene vor der eigentlichen Ubersetzung vorzu-
nehmen.

e Partielle Auswertung: Auswertung bekannter Teile im Quellprogramm (siehe
Kapitel 2.4)

e Maschinenunabhingige Optimierung: Transformationen auf der Ebene der
Zwischensprache, wie z.B.

— lokale Optimierung: betrachte kleinere Programmausschnitte (z.B. Basis-
blocke) fiir die Optimierung

— globale Optimierung: betrachte grofere Programmeinheiten (z.B. Prozedu-
ren, aber beispielsweise auch das gesamtes Programm) fiir die Optimierung,.
Hierzu gibt es wieder zwei wesentliche Techniken:

x Datenflussanalyse: liefert Informationen zum Laufzeitverhalten durch
Analyse des Kontrollflussgraphen (z.B. durch Fixpunktberechnung)

x abstrakte Interpretation: liefert Informationen zum Laufzeitverhalten
durch ,abstrakte” Programmausfiihrung, d.h. Berechnung mit abstrakten
Werten statt mit konkreten Werten (z.B. Rechnen mit Vorzeichen statt
konkreten Zahlwerten)

e maschinenabhingige Optimierung: Ausnutzung spezieller Maschineneigenschaf-
ten, z.B. Adressierungsmodi oder Registerauwahl

Im Folgenden werden wir die Ideen dieser Methoden an Hand einiger Beispiele erlautern.

122



8.1. Algebraische Optimierung

Diese Technik nutzt mathematische Gesetze der Quellsprache aus, beispielsweise:

0 xx ~ 0
X T 2~ X k%X

Dies wird in imperativen Sprachen wegen der Seiteneffekte seltener eingesetzt. Relevant
ist diese Technik hingegen bei deklarativen Sprachen. Betrachten wir hierzu das folgende
Haskell-Programm:

foldr :: (a— b— b) - b— [a] = b
foldr _ e [] = e
foldr f e (x:xs) f x (foldr f e xs)

map :: (a — b) — [a]l] — [b]
map _ [] =[]
map f (x:xs) = f x : map f xs

sum :: [Int] — [Int]
sum = foldr (+) O

qu :: Int — Int
qu X = X ¥ X

Sei nun e = sum (map qu (map qu zs)) ein Teilausdruck im Programm. Die Auswer-
tung von e mit xs = [1,2, 3] erzeugt nun zwei sogenannte Zwischendatenstrukturen,
[1,4,9] und [1, 16, 81].

Zwischendatenstrukturen sind kein Bestandteil des Endergebnisses, sondern werden nur
in Zwischenschritten verwendet. Deren Aufbau kostet jedoch Zeit und Speicher. Die Be-
nutzung von Zwischendatenstrukturen ist typisch fiir einen funktionalen/kompositionel-
len Programmierstil. Der explizite Aufbau von Zwischendatenstrukturen kann durch be-
stimmte Quellsprachentransformationen vermieden werden. Eine Moglichkeit hierzu ist
die Ausnutzung mathematischer Gesetzméfigkeiten.

LEMMA: Fiir alle f, g, xs gilt: map f (map ¢ zs) = map (f-g) zs
BEWEIS: durch strukturelle Induktion tiber zs:

e Induktionsbasis: fiir xs = [] gilt:

map f (map g [|) = map f []
=
= map (f-¢) [

e Induktionsschritt: Wir miissen zeigen, dass wenn die Behauptung fiir eine Liste xs
richtig ist, dann gilt sie auch fiir die Liste x : zs.
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Wir nehmen also an (Induktionsannahme): Das Lemma gelte fiir xs. Zu zeigen ist
nun die Behauptung fir x : zs. Es gilt:

map f (map g (z:2s)) = map f (g x:map g xs)

(f (g )):(map f (map g xs))
(LA) = (f (g x)):(map (f-g) xs))
((f-g) x):(map (f-g) xs))
= map (f-g) (z:xs)

Ein weiteres hilfreiches Lemma ist das folgende:

LEMMA: Fiir alle f, g, e, xs gilt:
foldr f e (map g zs) = foldr (\ z y -> f (g x) y) e xs

Der Beweis hierzu kann analog wie oben gefiihrt werden.

Mit diesen Aussagen lésst sich obiger Ausdruck e reduzieren zu:

e = foldr (+) 0 (map qu (map qu xs))
= foldr (+) O (map (qu - qu) xs)
= foldr (\x y -> qu (qu x) + y) 0 xs

Als Effekt dieser Transformation kann man sehen, dass die oben gezeigten Zwischenda-
tenstrukturen nicht mehr aufgebaut werden.

Hier wurde die Seiteneffektfreiheit wesentlich ausgenutzt, d.h. solche Transformati-
onstechniken kénnen gut bei funktionalen Sprachen angewendet werden. In imperativen
Sprachen kénnen zumindest seiteneffektfreie arithmetische Ausdriicke transformiert wer-
den. Wichtig ist die algebraische Optimierung auch in relationalen Anfragesprachen (vgl.
Datenbanken).

8.2. Partielle Auswertung

Die partielle Auswertung hat eine d&hnliche Motivation wie die algebraische Optimie-
rung, jedoch soll dies moglichst automatisch geschehen. Dies bedeutet, dass die Transfor-
mationsgesetze nicht von Hand gefunden und bewiesen werden, sondern korrekte Trans-
formationen automatisch gefunden werden sollen. Dazu wird das Quellprogramm par-
tiell ausgewertet, d.h. dort, wo immer das moglich ist, und dadurch simplifiziert (siehe
Kapitel 2.4). Das Problem hierbei ist allerdings, dass die partielle Auswertung immer
terminieren soll, selbst bei Endlosschleifen im Quellprogramm. Dazu werden Techniken
zur Schleifenentdeckung (loop checking), angwendet, was hier aber nicht genauer erliu-
tert wird.

BEISPIEL: Als einfaches Beispiel betrachten wir die Auswertung eines Haskell-Ausdrucks:
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sum (map qu [1, 21)
= sum (qu 1 : map qu [2])
=sum (qu 1 : qu 2 : map []1)
=sum (qu 1 : qu2 : [1)
= sum (1*1 : 2x2 : [1)
=sum (1 : 4 : [1)
= foldr (+) 0 (1:4:[1)

=1+ foldr (+) 0 (4:[1)
=1+ (4 + foldr (+) 0 [1)
=1+ &+ 0

=1+ 4

=5

Die Méchtigkeit der partiellen Auswertung kommt allerdings erst dann wirklich zum
Tragen, wenn wir Ausdriicke mit Variablen (z.B. Parameter innerhalb von Funktionen)
partiell auswerten, was auch moglich ist. Dies kann man beispielsweise dadurch tun, dass
man mogliche Werte fiir bestimmte Variablen einsetzt und dann austestet, ob man damit
weiterkommt. Betrachten wir dazu den Ausdruck e = sum (map qu ys) und werten ihn
etwas aus:

sum (map qu ys)
= foldr (+) O (map qu ys)

Nun kommt man nicht weiter, da der Aufruf von map nur ausgewertet werden kann,
wenn das Argument ys genauer bekannt ist (da map durch Pattern Matching tiber dieses
Argument definiert ist). Aus diesem Grund ,raten“ wir mogliche Werte fiir ys, d.h. wir
setzen fiir ys zunéchst einmal die beiden moglichen Werte der leeren oder nicht-leeren
Liste ein:

1. ys = []: Dann kénnen wir wie folgt weiter auswerten:

foldr (+) 0 (map qu [])
= foldr (+) 0 []
=0

2. ys = x:xs: Dann koénnen wir wie folgt weiter auswerten:

foldr (+) 0 (map qu (x:xs))

foldr (+) 0 (qu x : map qu xs)
qu x + foldr (+) O (map qu xs)
xxx + foldr (+) O (map qu xs)

Wenn man nun mit der partiellen Auswertung weitermachen wiirde, d.h. indem wir wieder
map auswerten, dann wiirde der partielle Auswerter in eine Endlosschleife laufen. Statt-
dessen definieren wir den tibrig gebliebenen komplexen Ausdruck als eine neue Funktion
f, d.h. der Aufruf “f zs” steht fiir ein Vorkommen des Ausdrucks
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foldr (+) 0 (map qu zs)

Wenn wir jetzt in die obigen partiellen Auswertungen den komplexen Ausdruck durch
einen Aufruf von f ersetzen, erhalten wir folgende Gleichungen oder Regeln fiir f:

f 0 =0
f (x:xs) x*x + f xs

Damit haben wir eine neue Funktion f definiert, so dass wir den urspringlichen Ausdruck
e durch “f ys” ersetzen konnen.

Diese Transformation fiihrt zu einem neuen Code, der keine Zwischendatenstrukturen
aufbaut! Dieser Code ist auch schneller (da sum, qu schon ausgerechnet worden sind).
AuRerdem kann der Code auch kleiner werden (sum, qu, foldr, map sind eventuell iiber-
fliissig, siehe dead code elimination), aber dies muss nicht unbedingt der Fall sein. Dariiber
hinaus funktioniert dieses Verfahren im Prinzip automatisch. Allerdings sind hierzu viele
technische Probleme zu l6sen, die wir hier nicht behandeln kénnen.

8.3. Maschinenunabhangige lokale Optimierung

Diese Optimierungen werden iiblicherweise auf der Zwischensprachebene angewendet und
optimieren in Bezug auf lokale Codestiicke (z.B. Basisblocke). Einige dieser Methoden
sind auch zur globalen Optimierung von Programmen (s.u.) einsetzbar.

8.3.1. Konstantenpropagation (constant propagation)

Falls der Wert einer Variablen an einer Stelle bekannt ist, dann ersetze die Variable durch
den Wert der Variablen.
BEISPIEL: Betrachte folgendes Programm:

x =3
y :=4
Z =X %y

if i < z then jump 11

Dann ergibt sich zunéchst aus der Konstantenpropagation:

x := 3
y =4
z =3 x4

if i < z then jump 11

Diese Optimierung wird oft mit der folgenden Optimierung kombiniert.
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8.3.2. Konstantenfaltung (constant folding)

Werte konstante Ausdriicke zur Compilezeit aus. Dies wird oft erst ermdglicht durch die
Konstantenpropagation. Daher werden iiblicherweise beide Methoden iterativ angewen-
det.

BEIsPIEL: Durch Konstantenfaltung des obigen Programms ergibt sich:

x := 3
y =4
z = 12

if i < z then jump 11

Wiederum durch Konstantenpropagation:

x := 3
y :=4
z =12

if 1 < 12 then jump 11

Eventuell ist es spater durch eine Lebendigkeitsanalyse mdéglich, auf die Variablen x, y,
z ganz zu verzichten und das Ganze zu reduzieren auf

if i < 12 then jump 11

8.3.3. Kopierpropagation (copy propagation)

Variablen werden hier durch andere identische Variablen ersetzt, zum Beispiel:

X =y
... // hier keine Veraenderung von x
z :=a*x

Ersetze “z := a * x” dann durch “z := a * y”. Als Effekt wird eventuell x tot (weil

woanders nicht mehr benétigt), so dass dann auch die Zuweisung

X =y

eliminiert werden kann.

8.3.4. Reduktion der Ausdrucksstiarke von Operationen

Ersetze komplexe Operatoren durch einfachere (auch auf Quell- und Zielsprachebene).
Beispiele:

ersetze x 7 2 durch x * x
ersetze x * 2 durch x + x
ersetze x * 2 durch 1shift x (Zielsprachebene)
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8.3.5. In-line Expansion

Ersetze ,einfache* Funktionsaufrufe (z.B. ohne Kontrollstrukturen oder Rekursion) durch
den Funktionsrumpf. Dies kann auch schon auf Quellsprachebene geschehen.

BEISPIEL: Betrachte die Definition
SqQ X = X * X
Ersetze dann im Codestiick “. .. (sq y) ...” den Funktionsaufruf durch den Rumpf (wo-

bei die aktuellen Parameter substituiert werden) und erhalte “...(y * y)...”

Achtung: dies ist nur sinnvoll bei einfachen Argumenten, sonst besteht die Gefahr von
,Codeexplosion®, falls die formalen Parameter mehrfach im Rumpf vorkommen.

Man kann auch bei einfachen Kontrollstrukturen, insbesondere bei Fallunterscheidungen
im Rumpf, In-line Expansion anwenden. Betrachten wir dazu das folgende Programm

f bxy=1if b then x else y
und den Codeausschnitt
(f True el e2)

wobei der Wert True z.B. durch Konstantenpropagation dort auftauchen kénnte. Diesen
Teilausdruck kann man mittels In-Line Expansion wie folgt vereinfachen:

(f True el e2)
= if True then el else e2
= el
Hierbei ist der letzte Schritt eine Konstantenfaltung.

Die Schwierigkeit der In-line Expansion sind gute Kriterien, bei denen diese Transforma-
tion Vorteile (und keine Nachteile) hat. Mogliche Kriterien sind beispielsweise:

e cs handelt sich nicht um eine rekursive Funktion (ansonsten wére eine partielle
Auswertung besser)

e die aktuellen Parameter sind entweder einfach oder werden im Rumpf nicht dupli-
ziert (ansonsten besteht die Gefahr der Codeexplosion)

Diese Transformation ist eventuell auch auf Zielsprachebene moglich: Beispielsweise kénn-
te man den Funktionsaufruf (abs x) auf der Zielsprachebene zum Beispiel durch eine
Instruktion ,setze das Vorzeichen-Bit auf positiv ersetzen.

8.3.6. Elimination redundanter Berechnungen

Falls Teilberechnungen mehrfach durchgefiithrt werden, so eliminiere die Mehrfachberech-
nungen.

BEISPIEL: Im Codestiick
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ali,jl := ali,jl * 2

kommt im Zielcode der Teilausdruck zur Adressberechnung von ali,j] doppelt vor.
Hierbei konnte die zweite Berechnung eliminiert werden, indem man das Ergebnis der
ersten Berechnung in einem Register zwischenspeichert.

Als Technik setzt man statt der abstrakten Ausdrucksbdume dann DAGs (gerichtete
azyklische Graphen) ein:

Adresse
a[ij]
Adresse
a[i,j]

Adresse
a[ij]

ersetzen durch

8.3.7. Schleifenoptimierungen

Die Optimierung von Schleifen gehort eher zu den globalen Optimierungen, da sie keine
Optimierung im Basisblock, sondern im Kontrollflussgraphen ist. Diese Optimierungen
sind aber sehr lohnenswert, da die Ausfithrung von Schleifencode oft einen grofen An-
teil an der Gesamtlaufzeit hat (typischerweise ca. 90%). Hierbei sind z.B. die folgenden
Optimierungen moglich.

Verschiebung von Schleifeninvarianten

Falls Operanden in einer Schleife nicht verdndert werden und keine Seiteneffekte auftre-
ten, so ziehe diese aus dem Schleifenrumpf heraus.

BEISPIEL:

for i := 1 to 200 do
for j := 1 to 100 do
ali,jl := sqrt(@) * (1 + n) - j;

Hier ist (i + n) invariant beziiglich der inneren Schleife und sqrt(n) ist invariant be-
ziiglich beider Schleifen. Daher kénnen wir diese vor die entsprechenden Schleifen ver-
schieben:

r := sqrt(n);
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for 1 := 1 to 200 do

s :=r *x (i +n);
for j := 1 to 100 do
ali,jl :=s - j;

Ersparnis hierdurch: 19.999 Berechnungen von sqrt (n) und 19.800 Berechnungen von r
* (1 + n).
Schleifenoptimierungen sind auch lohnenswert auf Zwischensprachenebene, z.B. bei der

Adressberechnung von Feldzugriffen, wo auch Teilausdriicke der Adressberechnung inva-
riant sein kénnen.

Schleifenentfaltung

Kleinere Schleifen kénnen durch Initialisierung, Inkrementierung und Priifung der Ab-
bruchbedingung einen relativ grofen Overhead haben. Eine Verbesserung kann man daher
durch die ,Entfaltung” kleinerer Schleifen erreichen.

BEISPIEL:

for i := 1 to 100 do

begin
for j := 1 to 2 do write(ali,jl);
writeln

end

Die innere Schleife wird entfaltet und ersetzt:

for i := 1 to 100 do

begin
write(ali,1]); write(ali,2]);
writeln

end

8.4. Maschinenunabhangige globale Optimierung

Hierbei wird mehr als ein Basisblock betrachtet, zum Teil werden bekannte lokale Opti-
mierungen wie Konstantenpropagation und -faltung auf das gesamte Programm ausge-
weitet.

8.4.1. Elimination toten Codes (dead code elimination)

Toter Code sind Anweisungen, die nie bei einer Programmausfiihrung erreichbar sind;
dies wird héufig durch Konstantenpropagation durch das gesamte Programm erkennbar.

BEISPIEL: Haufig fiigt man Debugging-Code zu seinem Programm hinzu und steuert
dessen Ausfithrung durch eine globale Konstante:
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if DEBUG then
writeln(...)

Falls die globale Konstante DEBUG auf false gesetzt ist, kann die obige Anweisung ge-
16scht werden.

Lohnenswert ist dies vor allem auch
e bei automatisch generiertem Code und

e bei geladenen, aber nur teilweise genutzten Bibliotheken

8.4.2. Codeverschiebung iiber Basisblocke

Dies ist eine dhnliche Optimierung wie die Verschiebung von Schleifeninvarianten, aber
hier wird die Verschiebung auch zwischen anderen Kontrollstrukturen, z.B. bei Fallun-
terscheidungen, betrachtet.

BEISPIEL: Betrachten wir die folgende Fallunterscheidung:

if 1 < j thena :=1 +k - 1 else
i+k+1elsea:=1i+k

if 1 > j then a :

Hier hat i + k in allen Zweigen den gleichen Wert, so dass wir diesen vor die Fallunter-
scheidung schieben:

s =1+ k;
if 1 < j then a := s - 1 else
if 1 > j then a := s + 1 else a := s

Hier &ndert sich zwar die Laufzeit nicht, aber dafiir wird der erzeugte Zielcode kleiner.

8.5. Maschinenabhangige Optimierungen

Diese Optimierungen sind abhéngig von der Zielmaschinenstruktur. Die Zielcodeauswahl
und die Registerauswahl sind bereits diskutierte Beispiele. Eine der wichtigsten wei-
teren Techniken ist die sogenannte Peephole Optimization. Hierunter versteht man
die Optimierung kleiner Befehlssequenzen am Ende der Zielcodeerzeugung (,,Guckloch®-
Optimierung), die durch schematische Ubersetzung Redundanzen aufweisen konnten.

BEISPIEL: Der Programmcode

X 1=y + 2;
Z =X * 3;
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ergibt bei einer naiven Ubersetzung! den folgenden Zielcode:

LOAD R « M,
ADDI R+ R+ 2
(1) STORE M, + R
(2) LOAD R <+ M,
MUL R+ R=x*3
STORE M, < R

Zur Peephole-Optimierung wird eine ,Schablone* iiber benachbarte Instruktionen des
Zielcodes geschoben. In unserem Beispiel ldsst sich bei Betrachtung von (1) und (2) die
Instruktion (2) einsparen.

Weiteres Beispiel:
(3) JUMP [y
l1 : JUMP o
Ersetze im Beispiel die Instruktion (3) durch JUMP [5.

8.6. Datenflussanalyse

Die Datenflussanalyse basiert auf Flussgraphen und liefert Informationen an Punkten
im Flussgraph (z.B. am Anfang/Ende von Basisblocken). Diese Informationen sollen fiir
alle moglichen Programmlaufe gelten. Sie sind haufig Voraussetzung fiir weitere méachtige
Optimierungen.

Klassifikation:
e forward oder backward analysis (Flussrichtung der Informationen)
e all oder any analysis (Beriicksichtigung aller/einiger Nachbarblocke)

Bestandteile einer Datenflussanalyse ist eine Flussgraph mit Basisblocken B als Knoten.
Der Flussgraph enthélt eine Kante, falls man im Kontrollfluss von einem Block zum néch-
sten verzweigen kann (definiere Mengen der Vorgénger- und Nachfolgerblocke pred(B)
und succ(B)). Folgende Informationen spielen bei der Berechnung eine Rolle (der genaue
Inhalt ist abhéngig von der konkreten Analyse):

e in(B), out(B): gilt am Anfang bzw. Ende des Basisblocks B

e gen(B), kill(B): im Block B erzeugte bzw. geloschte Informationen
Die Analyse geschieht dann in zwei Schritten:

e Aufstellen von Gleichungen iiber in(B;), out(B;), gen(By,), kill(B;)

e Losen der Gleichungen durch Fixpunktiteration

'Bei der vorher vorgestellten Methode zur Registerallokation wiirde dies nicht auftauchen.
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BEISPIELE:

e Bei der UD-Verkettung (use/definition chaining) wird zu jeder Variablenverwen-
dung (als Operand, ,use) die Menge aller Definitionen, die dort giiltig sind, be-
rechnet. Eine wichtige Anwendung dieser Analyse ist die Konstantenpropagation:

x := b
if x < 10 then ...

Hierbei ist z.B. die Frage interessant, ob die Zuweisung “x := 5” in der Bedingung
der if-Abfrage giiltig ist.

Die Information bei der UD-Verkettung ist hier die Menge der giiltigen Definitionen
(Zuweisungen). Die Gleichungen ergeben sich folgendermafen:

— Fiir den Startblock B; gilt: in(B;) = @ (keine giiltige Definition)

— Zu Beginn eines Block sind alle Definitionen irgendeines Vorgéngers giiltig:

in(B;) = U out(By)

Bjepred(B;)
— Am Ende eines Basisblocks sind alle Definitionen giiltig, die in B; generiert

wurden und alle zu Beginn von B; giiltigen, die nicht in B; neu definiert
werden:

out(B;) = gen(B;) U (in(B;) \ kill(B;))

Diese Analyse ist also eine forward-any-analysis, da der Informationsfluss vom Be-
ginn zum Ende des Programms erfolgt und die Giiltigkeit von Definitionen in einem
Block gilt, falls diese in irgendeinem Vorgingerblock giiltig sind.

e Lebendigkeitsanalyse (vgl. Kapitel 7.5): Ziel dieser Analyse ist die Feststellung,
welche Variablen an einer Stelle leben, d.h. welche Werte spéater noch benotigt wer-
den. Die Information dieser Analyse ist also eine Menge von (lebendigen) Variablen.

Sei B,, der letzte Block. Dann gelten die folgenden Gleichungen:
out(B,) = <
out(B;) = U in(Bj)
Bjesucc(B;)
in(B;) = gen(B;) U (out(B;) \ kill(B;))
Hierbei enthélt gen(B) die Variablen des Basisblocks B, deren erstes Vorkommen

in B als Operand ist (und nicht auf der linken Seite einer Zuweisung). kill(B) sind
die Variablen, die in B durch Zuweisungen definiert werden.

Somit ist die Lebendigkeitsanalyse eine backward-any-analysis.

Das Berechnen von Losungen zu den so aufgestellten Gleichungssystemen erfolgt durch
eine Fixpunktiteration (vgl. Kapitel 7.5).
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8.7. Abstrakte Interpretation

Die abstrakte Interpretation | | ist eine Programmanalysetechnik, die
sich an der operationalen Semantik (Interpreter) orientiert. Man rechnet hier jedoch mit
abstrakten statt konkreten Werten. Notwendig ist hierzu eine abstrakte operationale
Semantik. Dabei ist zu beachten, dass die abstrakte Berechnung terminieren muss —
dies ist entweder dadurch garantiert, dass man nur endlich viele abstrakte Werte zuldsst
(und damit nur endlich viele Interpreterkonfigurationen) oder durch ,,Uberspringen* von
eventuell endlosen Berechnungsketten (widening).

Eingesetze Techniken bei der abstrakten Interpretation sind:
e Verbande als abstrakte Wertebereiche
e Fixpunktiteration
e abstrakte Werte approximieren konkrete Werte
e abstrakte Operationen approximieren konkrete Operationen

Hierdurch kann man eine semantisch korrekte Programmanalyse erhalten, wie dies in
| | gezeigt wurde.

Um einen kleinen Einblick in dieses grofie Gebiet zu geben, betrachten wir als einfaches
Beispiel die Vorzeichenanalyse. Hierbei wollen wir analysieren, welche Vorzeichen Va-
riablen haben.

Abstrakte Werte sind hierfiir p (fir Werte > 0), n (< 0) und z (= 0). Abstrakte Opera-
tionen sind hier markiert mit ~. Es gilt dann z.B. fiir die abstrakte Addition:

ptp p
ntn = n
ptz = p
ntz = n

Doch die Festlegung des Ergebnisses von p+n bereitet Probleme: welcher abstrakte Wert
soll dies sein?

Als Losung fithren wir einen weiteren abstrakten Wert “?” ein, der fiir beliebige Werte
steht. Nun kénnen wir die abstrakten Operationen vollstdndig durch folgende Tabellen

definieren:
—T—‘pzn? 1‘pzn‘7
plp p 77 plp z n ?
z|p z n ? 2|z 2z z =z
n|? n n 7 nin z p ?
70?7 77 20?7z 77

Wir ersetzen nun noch die Konstanten, die im Programm vorkommen, durch abstrakte
Werte und rechne dann mit abstrakten Werten bzw. abstrakten Operationen, bis ein
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Fixpunkt erreicht ist (daher der Name ,abstrakte Interpretation®).

Fiir jede Analyse ist zu zeigen, dass die abstrakten Operationen die konkreten Operatio-
nen korrekt approximieren. Falls dies der Fall ist, dann sind die Ergebnisse der abstrakten
Interpretation beweisbar korrekt. Zum Beispiel konnten wir dann mit der Vorzeichenana-
lyse beweisen, dass die Definition einer Fakultitsfunktion nur positive Werte liefert.
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Ausblick

Wir haben in dieser Vorlesung einen Uberblick zu den wichtigsten Techniken der Uber-
setzung von Programmiersprachen gegeben. Vieles konnte aber nicht betrachtet werden,
wie z.B. die Ubersetzung spezieller Programmiersprachen: funktionale, logische, objekt-
orientierte Sprachen.

Generell konnen zu diesem Zweck viele der hier vorgestellten Techniken iibertragen wer-
den. Dariiber hinaus bendtigt man zusétzlich spezielle Implementierungstechniken fiir
diese Sprachen, wie z.B.

e bedarfsgesteuerte Auswertung, Funktionen hoherer Ordnung (z.B. Haskell)
e Backtracking, logische Variablen und Unifikation (z.B. Prolog)
e Methodensuche (objektorientierte Sprachen)

e Speicherverwaltung, garbage collection
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A.

Einfihrung in Haskell

Vorteile:

hohes Programmierniveau, keine Manipulation von Speicherzellen

keine Seiteneffekte (hilfreich bei Codeoptimierung, Verstandlichkeit)
Programmierung {iber Eigenschaften, nicht iiber zeitlichen Ablauf
implizite Speicherverwaltung

einfache Korrektheitsbeweise/Verifikation

kompakter Quellcode, kiirzere Entwicklungszeiten, lesbarere Programme

modularer Programmaufbau, Polymorphie, Funktionen héherer Ordnung — Wie-
derverwendbarkeit

Nachteil ist die Effizienz der Implementierung, aber hier wurden in den letzten Jahren
grofse Verbesserungen erreicht.

Strukturen eines funktionalen Programmes sind:

Variablen = unbekannte Werte
Programm = Menge von Funktionsdefinitionen
Speicher nicht explizit verwendbar, wird automatisch verwaltet

Programmablauf = Reduktion von Ausdriicken (mathematische Theorie des A-
Kalkiils')

A.1l. Funktionsdefinitionen

Funktionen werden definiert durch ein Anweisung wie:

fx1...xp =€

Im Rumpf kénnen vorkommen:

Zahlen: 3, 3.1415

!CuurcH (1941)
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e Basisoperationen: 3+4, 5%7

e Funktionsanwendungen: (f e; ... ep)

e bedingte Ausdriicke: if b then e; else eo
Beispiele:

e Eine Quadratfunktion definiert man durch

square X = X * X

Ablauf in Hugs/GHCi:

> :1 square

> square 3

9

> square (2+5)
49

e Fakultdt: mehrere Moglichkeiten
1. direkt:

fac n = if n == 0 then 1 else n * fac (n-1)

2. durch bedingte Gleichungen:

facn | n==0-=1
| otherwise = n * fac (n-1)

3. mit Pattern-Matching:

fac O =1
fac (n+1) (n+1) * fac n

e Fibonacci-Funktion (mit Pattern-Matching):

fibl1 0 = 0
fibl1 1 =1
fibl (n+2) = fibl n + fibl (n+1)

Problem ist hier die exponentielle Laufzeit in O(2"). Besser: Akkumulatortech-
nik, d.h. Berechnung ,von unten®, bis Wert erreicht ist. Hilfsfunktion:

fib2 n = fib2’ 0 1 n
fib2’ x y 0 = x
fib2’ x y (n+1) = £ib2’ y (x+y) n
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Bessere Strukturierung mittels lokaler Definitionen durch where:

fib2 n = fib2’ 0 1 n
where fib2’ x y 0 = x
fib2’ x y (n+1) = £fib2’ y (x+y) n

Eine Alternative ist die let-Anweisung, beispielsweise kann

f@y) =yl —y)+ 1 +ay)(l —y) + 2y
umgesetzt werden als

fxy=1leta=1-y
b=xx*xy
iny*a+ (1 +Db) xa+b

A.2. Datenstrukturen

Haskell hat ein strenges Typenkonzept, alle Werte sind getypt (Zahlen, boolesche Wer-
te). Auch jeder zulidssige Ausdruck hat einen Typ, der den Wert beschreibt, der
eventuell berechnet wird. Schreibweise dafiir (hinter beliebigem Ausdruck mdglich!):
ausdruck: :typ. Basistypen sind:

Typ Konstanten Funktionen
Bool True, False &&, ||, not
Int 1,2, ... +, -, *, div, mod
Float 0.3, 1.5e-2 + -, %/
Char a’, ..., 'z L

Listen (Folgen) von Elementen vom Typ t haben den Typ [t]. Beispielsweise ist der Typ
String identisch mit [Char]. Die leere Liste ist [1; fiir x::t und 1::[t] ist x:1::[t].

Die Liste mit den Elementen 1, 2, 3 ldsst sich schreiben als 1: (2: (3: [1)), einfacher geht
es mit 1:2:3:[], durch [1,2,3] oder bei Listen von Zahlen: [a..b] sowie [a..]. Viele
Operationen auf Listen sind vordefiniert in den Standardmodulen Prelude und List:

length []1 =0
length (x:xs) = 1 + length xs

Verkettung von Listen geschieht durch ++:

(] ++ ys = ys

(x:x8) ++ ys = x : (xs++ys)

Beachte die Infixnotation, durch (++) ergibt sich aber eine Funktion fiir Prafixnotation
aus dem Infix-Operator, d.h.
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[1,2]++[38,4] = (++) [1,2] [3,4] = [1,2,3,4]

Tupel sind beispielsweise (1, ’a’, True)::(Int, Char, Bool). Es gibt auch funk-
tionale Typen: ti->to ist der Typ einer Funktion mit Argumenten vom Typ t; und
Ergebnis vom Typ ts. Beispiel:

square :: Int — Int
square X = X*X

Konstanten des funktionalen Typs sind A-Abstraktionen: anonyme Funktionen wie \x
-> 1, beispielsweise die Inkrementfunktion

\x->x+1 :: Int->Int

In Haskell kénnen Funktionen sowohl iiber Tupel als auch curryfiziert definiert werden?,
Beispiel:

add :: (Int,Int) — Int
add (a,b) = atb

add :: Int — (Int — Int)
add a b = a+b

Es gilt mathematisch: [A x B — C] ~ [A — (B — ()], daher

add 3 4 = ((add 3) 4) =— (add 3)::Int->Int

A.3. Selbstdefinierte bzw. algebraische Datenstrukturen

Konstrukturen zum Aufbau algebraischer Datentypen sind frei interpretierte Funktionen
(nicht reduzierbar, z.B. []1 und (:)). Datendefinition:

data t = ¢y t11 ... tip, | oo | Ck tg1 ... thny,

Dies fiihrt einen neuen Typ ¢ ein mit k& Konstruktoren mit c;::tj1->...->t,, —t.

Sowohl Namen von Typen als auch Konstruktoren miissen mit Groftbuchstaben beginnen.
Beispiel:

data ListInt = Nil | Cons Int ListInt

Damit ist Nil::ListInt und Cons::Int->ListInt->ListInt.

Allgemeine Listen: [a] sind polymorph beziiglich der Elemente:

data [a] = [] | a:[al

2nach ScHONFINKEL und CURRY
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Dabei ist a eine Typ-Variable. Vorteil dieser Polymorphie: Der Code wird wiederverwend-
bar, wir benotigen keine einzelnen Funktionen auf speziellen Typen wie ++Char, ++Int,
++[Int] ...

Beispielsweise funktionieren die folgenden Funktionen auf allen Listen:

length:: [a]— Int
(++):: [al— [al— [a]

Z.B. liefert die folgende Funktion das letzte Element einer beliebigen Liste:

last :: [a] — a
last [x] = x
last (_:x:xs) = last (x:xs)

BEISPIEL: Bindre Baume mit Elementen beliebigen Typs:

data Tree a = Empty | Node (Tree a) a (Tree a)
-- Typ von Node :: Tree a — a — Tree a — Tree a

treeTolist :: Tree a — [a]
treeToList Empty = []
treeTolList (Node tl e tr) = treeTolList tl ++ (e:treeTolist tr)

Dann ist treeToList (Node Empty 7 Empty) gleich [7]::Tree Int.

Spezialfalle der allgemeinen Datentypdefinition sind:
e Aufzéhlungstypen:

data Color = Red | Green | Blue

e Verbundstypen:

data Complex = Complex Float Float

Dabei hat der Name Complex sowohl die Bedeutung als Typ als auch als Konstruk-
tor. Die Addition:

addc :: Complex — Complex — Complex
addc (Complex rl il) (Complex r2 i2)
= Complex (rl + r2) (il + i2)

Weiterer Polymorphismus: Bei Rechenoperationen sollte (+) nicht nur auf Int definiert
sein, sondern auch auf Float, Complex, Integer, ...Hierzu gibt es Typklassen, in denen
Typen zusammengefasst werden, auf denen z.B. gerechnet werden kann: Num
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(#4) :: Numa=>a— a— a

Spezialfille sind Int->Int->Int und Float->Float->Float. Auflerdem gibt es folgende
wichtige Klassen:

e In Eq sind Vergleiche mit (==) und (/=) moglich.
e In Ord sind Vergleiche mit (==), (<=), (>) etc. moglich.

e In Show sind Anzeigemoglichkeiten definiert, um beispielsweise Ausdriicke auf der
Konsole ausgeben zu lassen.

Fiigt man hinter einem Datentyp deriving(Show, Eq) ein, so kann man Datentypen
einer dieser Typklassen zuordnen und fiir die Funktionen von Show und Eq automatisch
Code erzeugen zu lassen.

A.4. Pattern Matching

Komfortabler Programmierstil, linke Seiten entsprechen ,Prototypen des Funktionsauf-
ruf:

x (Variable) matcht immer, bindet x an aktuellen Ausdruck

e (pl:p2), (Node pl p2 p3) matcht, falls der Konstruktor auf den obersten Kon-
struktor des Aufrufs und Argumente passen

e (p1, ..., pm) matcht auf Tupel

e (n+k) mit einer Zahl k£ matcht auf Argumente > k und bindet n an das Argument
—k

e x@p matcht, falls Muster p passt und x wird an entsprechenden Teilterm gebunden,
z.B. matcht x:xs@(_:_) auf Listen mit mindestens zwei Elementen

e _ passt auf alles, es wird aber nichts gebunden
e Zahlen werden wie nullstellige Konstruktoren behandelt
BEISPIEL:

fac 0 = 1
fac nP1@(n+1) = nP1xfac n

Nicht erlaubt sind Pattern mit mehrfach auftretenden Variablen, also z.B. ist

eq x x = True
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unzuléssig, da nicht unbedingt ein Vergleich fiir beide Vorkommen der formalen Para-
meter existiert. (Prinzipielles) Problem beim Pattern Matching ist auferdem, dass die
Ausfithrungsreihenfolge bei iiberlappenden Pattern Einfluss auf das Ergebnis hat, dies
sollte man also vermeiden. In Haskell ist die Auswertung von links nach rechts und von
oben nach unten festgelegt. Beispiel fiir eine schlechte Definition:

fac 0 1
fac n = nxfac(n-1)

Besser wiére es, in der letzten Zeile das (n+k)-Pattern zu verwenden.

A.5. Funktionen héherer Ordnung

Funktionen sind in funktionalen Sprachen oft ,Biirger erster Klasse”, d.h. sie diirfen als
Parameter oder Riickgabewert verwendet werden und auch in Datenstrukturen eingebun-
den werden. Dies wird in der generischen Programmierung verwendet und in Programm-
schemata, man erhéalt dadurch eine héhere Wiederverwendbarkeit und Modularitét.

Beispiel: Die Ableitung ist eine Funktion, welche aus einer Funktion eine neue Funktion
ableitet. Die numerische Berechnung

fle+h) - f(z)

/ .
z) = lim
F(@) h—0 h
lasst sich
derive :: (Float— Float) — (Float— Float)

derive f = f?
where f’ x = (f(x+dx)-f x)/dx
dx 0.0001

> derive sin 0.0

1.0

> derive (\x—x*x) 1.0
2.00023

BEISPIEL:

e Inkrementiere alle Elemente einer Liste:

inclist :: Num a => [a]— [a]
inclist [1 = [
inclist (x:xs) = (x+1) : inclist xs

e Chiffrieren von Strings durch zyklisches Verdindern von Zeichen

code :: Char — Char
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code ¢ | ¢ == 7> = A’
| c == 'z’ = 3’
| otherwise = chr(ord(c+1))

codeString :: String — String
codeString "" = un
codeString (c:cs)

code ¢ : codeString cs

! Beachte: inclist und codeString sind dhnlich in der Struktur. Unterschied ist
nur code statt inc. Daher ist es sinnvoll, diesen Unterschied als Parameter zu

iibergeben:
map :: (a—b) — [a] — [b]
map _ [] = [

map f (x:xs) = f x : map f xs

inclist xs = map (+1) xs
codeString s = map code s

Noch einfacher: mit partieller Applikation:
inclist = map (+1)

codeString = map code

Vorteil der curryfizierten Darstellung £:: t1->(t2->(£3->(...))): Der Ausdruck f x
ist partiell applizierbar, falls x: :t1. Sonderfall bei Infixoperatoren (+, -, *, /, ...): Fol-
gende vier Ausdriicke sind dquivalent:

a/b

(a/) b
(/) ab
(/b) a

Andere Listenoperationen: Auffalten
e Summe einer Liste

sum :: Num a => [a] — a
sum [] =0
sum (x:xs) = x + (sum xs)

e Eingabekontrolle durch Summe der ASCII-Werte

checkSum :: String — Int
checkSum [] = -1003

144



checkSum (c:cs) = (ord c) + (checksum cs)
> checksum "Informatik"
42

! Beachte: beide sind wieder gleich von der Struktur, Zusammenfassung;:

foldr :: (a—=b—b) - b — [a]l] — b
fordr f e [] = e
foldr f e (x:xs) = f x (foldr f e xs)

sum = foldr (+) O

checkSum = foldr (\c — ((ord c) +))
foldr (\¢ s — (ord c) + s)
foldr ((+).ord)

Allgemeines Vorgehen: Suche allgemeines Schema und realisiere es durch eine Funk-
tion hoherer Ordnung, z.B. Filter:

filter :: (a—Bool) — [a] — [a]
filter p [1 = [
filter p (x:xs) | p x

| otherwise

x : filter p xs
filter p xs

filter p = foldr (\x ys — if p x then x:ys else ys) []

foldr (\x — if p x then (x:) else id) []

Umwandlung von einer Liste in eine Menge (doppelte Entfernen)

nub::Eq a => [a] — [a]
nub [] = [
nub (x:xs) = x : nub (filter (/=) xs)

Anwendung: Sortieren einer Liste mittels Quicksort

gsort [1 = []

gsort (x:xs) = gsort (filter (<=x) xs)
++ [x]
++ gsort (filter (>x) xs)

Besser noch mit split:: (a->Bool)->[a]l->([a], [a]):

gsort (x:xs) = gsort let++[x]++ge
where (le,ge) = split (<=x) xs

Umsetzung von Kontrollstrukturen

BEISPIEL: while-Schleife
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x =1;
while (x < 100) do
X = 2%X;

Umsetzung in Haskell:

while :: (a—»Bool) —» (a—a) — a — a
while p f x | p x while p £ (f %)
| otherwise = x

> while (<100) (2%) 1
128

A.6. Funktionen als Datenstrukturen
Datenstrukturen: Objekte mit Operationen zur

e Konstruktion (z.B. [1, (:) bei Listen)

e Selektion (z.B. head und tail bei Listen)

e Verkniifungen (z.B. ++ bei Listen)

Wichtig ist die Funktionalitét (Schnittstelle) und nicht die Implementierung — entspricht
abstrakten Datentypen, d.h. Datenstrukturen entsprechen einem Satz von Funktionen.

BEISPIEL: Arrays (Felder mit Elementen vom Typ a):
e Konstruktion:
emptyArray :: Array a
putIndex :: Int —+ a — Array a — Array a
e Selektion

getIndex :: Int— Array a—a

Implementierung durch Funktion hoherer Ordnung: Array als Abbildung von Indizes auf
Werte

type Array a = Int — a

emptyArray i = error "Feld nicht initialisiert"

getIndex i a

1]
o
'_I
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putIndex i v a = a’
where a’> j | i == j v
| otherwise = a j

> getIndex 2 (putindex 2 ’b’ emptyArray)
7b,

Vorteil ist die konzeptuelle Klarheit (entspricht der Spezifikation), Nachteil ist die Zu-
griffszeit.
A.7. Lazy Evaluation

Betrachte folgendes Haskell-Programm:

g 1

h

[
=

>gh
1

Berechnungen: g h kann ausgewertet werden zu 1 oder zu g h usw. Es gibt zwei ausge-
zeichnete Reduktionen:

e left-most-innermost (call-by-value) entspricht strikten Sprachen: ML, Erlang, impe-
rative Sprachen

e left-most-outermost (call-by-name) entspricht nicht-strikten Sprachen: Haskell, ...
Eigenschaften von leftmost outermost:

e Alles, was durch irgendeine Reduktion berechnet werden kann, wird berechnet.
e Vermeidung tiberfliissiger Berechnungen (zB.h — h — h — h — ...)
e Rechnen mit unendlichen Datenstrukturen méglich

e zur Effizienz: betrachte

double x = x + x

double(3+4) = (B3+4)+(B+4)=7T+B+4)=7+7=14
double(3+4) = double(7)=T7+7=14

Optimierung durch Sharing:

oo =14
—~ =~

double(3 +4) = .
(3+4)  (3+4)
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Beispiele fiir das Rechnen mit unendlichen Datenstrukturen:

from :: a — [a]
from n = n::from (n+1)

take :: Int — [a] — [al
take 0 = []

take (n+1) (x:xs) x : take n xs

> take 3 (from 1)
[1,2,3]

Vorteil ist hier die Trennung von Kontrolle (take 3) und Daten (from 1). Primzahlbe-
rechnung mit dem Sieb des Eratostenes:

sieve :: [Int] — [Int]
sieve (x:xs) = x : sieve (filter (\y — y ‘mod‘ x > 0) xs)
primes = sieve (from 2)

Berechnung der ersten zehn Primzahlen: take 10 primes

A.8. Monaden
Problem: Ein-/Ausgabe als Seiteneffekt! In ML liefert
output ("hu"); output("hu")

das Wort huhu als Seiteneffekt und () als Ergebnis (Unit in ML oder () in Haskell).
Aber:

let val x = output("hu") in
X; X
end

Dies liefert Ergebnis hu und Wert ()! In Haskell ist es wegen der Lazy-Auswertung noch
schwerer nachzuvollziehen, wann die Ausgabe erfolgt!

Losung: Monade (I0-Monade): Ein-/Ausgabeoperationen protokollieren und auf ,,Top-
Level“ ausfithren. Das Protokollieren geschieht in der 10-Monade.

putChar :: Char — I0 ()

Dann liefert putChar ’a’ die Aktion ,,gib ein a aus!“. Aktionen, die bei main ankommen,
werden ausgefiihrt. Damit gibt das folgende Programm a auf dem Bildschirm aus:

main :: I0 O
main = putChar ’a’
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Beachte: putChar bewirkt keine Ausgabe! Hintereinanderausfithrung mehrerer Ausgaben:

>> :: 10O —- 10 O — I0 O
main = let p = putChar ’a’
inp > p

Dann liefert main die Ausgabe aa, genau wie putChar ’a’ >> putChar ’a’. Weitere
Definition:

putStr :: String — I0Q0
putStr "" = return ()
putStr (c:cs) = putChar ¢ >> putStr cs

Alternativ:
putStr = foldr (\c¢ — putChar c >>) (return ()
putStr = foldr ((>>) . putChar) (return ())

Weiteres Beispiel zum Rechnen mit I/O-Aktionen:
head [putStr "Hallo", putStr "Ihr"]
In der IO-Monade gelten folgende Gesetze:

return () > m =m
m > return () = m
m>> (n > 0) = (m > n) > o

Damit ist “return ()7 ein neutrales Element und (>>) assoziativ. Damit formen beide
ein Monoid. Analog fiir return und (>>=):

return v >>= \x — m = m[x/v]
m >>= \x — return x =m
m>>=\x - (n >=\y = o)
= (m >>=\x = n) >»>=\y = o
(falls x nicht frei in o)

Diese Struktur heifst nach LEIBNITZ Monade.

In Haskell: Eine Monade ist ein Typkonstruktor m zusammen mit zwei Operationen
return und (>>=), welche obige Gesetze erfiillen.

class Monad m where

(>>=) ::ma— (a— mb) - mb
return :: a — m a
(>>) ::ma— ma— ma

p>q=p>=\_— g

BEISPIEL: die Maybe-Monade:
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data Maybe a = Just a | Nothing
Auswertung arithmetischer Ausdriicke:

data Expr = Expr :+: Expr
| Expr :/: Expr
|

Num Float
Problem: Vermeidung von Laufzeitfehlern (hier Division durch null), Ziel:

> eval (Num 3 :+: Num 4)

Just 7.0

> eval (Num 3 :+: (Num 2 :/: Num 0))
Nothing

numn:

eval :: Expr — Maybe Float
eval (Num n) = Just n
eval (el :/: e2) = case eval el of
Nothing — Nothing
Just m1 — case eval e2 of
Nothing — Nothing
Just 0 — Nothing
Just n2 — Just nl/n2

Schoner wird es mit einer Monade. Idee hierbei: Nothing schlagt durch!

instance Monad Maybe where

Nothing >>= k = Nothing
Just x >>=k =k X
return = Just

Dann benutzen:

eval (el :/: e2) = do
nl <- eval el
n2 <- eval e2
if n2 == 0 then Nothing
else return (n1/n2)
eval (Num n) = return n

Ahnliche Instanz:

data Either a b = Left a | Right b
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Listen formen ebenfalls Monaden: Betrachte Listen hierzu als Container, welcher Werte
aufnimmt:

instance Monad [] where
return x = [x]
(x:x8) >>=f = (f x) ++ (xs >>= f)
(] >>=f = []

Benutzung:

> [1,2,3] >>= \x — [4,5] >>= \y — return (%, y)
[((1,4),(1,5),(2,4),(2,5),(3,4),(3,5)]

Mit der do-Notation:

do x <- [1,2,3]
y <- [4,5]
return (x, y)

[(x, v | x<-[1,2,3], y <- [4, 5]]

Analysiert man die [J-Monade genauer, so erkennt man zusétzliche Eigenschaften. Die
leere Liste ist eine Null der Monadenstruktur:

m >>=\x — [] =[]
[1 >>=m = []
Deshalb:

class Monad m => MonadZero m where
Zero :: m a

Fir Listen:

instance MonadZero [] where
zero = []

Auflerdem gibt es die ausgezeichnete Funktion (++), welche zwei Listen konkateniert.

class MonadZero m => MonadPlus m where
(+4+) :: ma— ma— ma

Ab Haskell98 sind MonadPlus und MonadZero zusammen.

Vorteil: Es ergeben sich viele Funktionen, die allgemein fiir MonadPlus definiert sind:

mapM :: Monad m => (a — b) > ma — mb
mapM £ 1 = 1 >>= return £
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map :: (a — b) — [a]l — [b]
map = mapM

guard :: MonadPlus m => Bool — m ()
guard b = if b then return () else zero

do x <- [1..10]
guard (x < b)
return x

List Comprehensions sind eine kompakte Notation fiir Listen, deren Elemente aus
anderen Liste iiber eine Bedingung ausgewahlt werden. Damit kann man z.B. die mathe-
matische Notation

{G,5) | ie{l,....3}, 5 €{2,...,4},i # j}
fast direkt umsetzen in die Haskell-Notation
[, | 1i<-[1..3], j<- [2..4], 1 != j]
Die Auswertung dieses Ausdrucks ergibt in Haskell die Liste

[(1,2),(1,3),(1,4),(2,3),(2,4),(3,2),(3,4)]
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