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1 Sprachubersetzer

Die Aufgabe von Sprachibersetzern est Programmeiner Quellsprache in funktional
aquivalente Programme einer Zielsprache zu transformieren. Dabeidst Regel die
Quellsprache eine hohere Programmiersprache und die Zielsprache sctendaprache.

Die zur Sprachubersetzung verwendeten Programme lassen sich in zwei Klassen einteilen:

1.1 Compiler

Compiler UbersetzerSatze auseiner Sprache § (Quellsprache) in einéprache o
(Zielsprache), wobaler Compiler selbst in einer Sprache ®rmuliert ist; est rach dieser
Ubersetzung kanrin in S geschriebenes Programm ausgefiihrt werdgn. solcher
Compiler wird durch die folgende Figur dargestellt:

Eingabeprogramm. S — Sz - Ausgabeprogramm

Sc

| Maschine|

Diese Form eines hatdie Bezeichungr-Diagrammegeprégt. Zu bachten istdal? das
(unterste)T-Diagramm stets mit einer Maschineoder einem Interpreterverbundensein
muf3.

Compiler kénnen auf verschiedene Art und Weise zusammenwirken:

1. Compilierung tber mehrere Zwischensprachen
(Mehrphasen-Compilation)

S — S S, — S o | Sp1— Sy
Sc Sc Sc
| Maschine] | Maschine] | Maschine|
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2. Compilierung eines Compilers

Se— & Seo— &

= S — & =z

Sc
| Maschine|

3. Bootstrapping

Da ein Compiler seltemon Anfang an in endgultiger FassungAngriff genommenwird,

wird vielmehr einKern der Sprach@mplementiertworauf dasEndziel schrittweise angené-
hert wird.

Gegeben sei ein Compiler fur eine Quellsprache S, wobei der Compiler in S formuliert ist:

S — M

S

Nun soll S in eine Version S' weiterentwickekerden. Dieses geschieht in drei Sdbng
namlich(1) durchProgrammierung der Erweiterungen in S @@gdurch Neuformuliaing
des Compilers, irder die neuen Sprachelemente nutzbringend verwewdetlen. Der
groRe Vorteil der Formulierung eines Compilers in seiner eigenarel@prache besteht
darin, dal’ der Compiler selbst von seiner Erweiterung sofort profitieren kann. Diestnalb
die Entwicklung des Compilemit einer relativ einfacheisprache beginnen und durch
Wiederholung dieser zwé&chrittezum Endprodukt emporgehoben werden. Bachaus-
druck furdieses sich selbst Hochzieheanitetbootstrapping In einemdritten Schrittwird
die Richtigkeitder Umprogrammierung des Compilers von S nach S'pibitr Diese
Uberprufung erfolgt rein mechanisdhgdemfestgestellt wird, ob die Resultatder Schritte
2 und 3 genau identisch sind. Die Existenz eines solegerosen Tests ist figlie Praxis
von unschatzbarem Wert.
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In einemAnfangsschritt muf3 allerdingter gegeben€ompiler so modifiziertverden, dald

er nicht mehr in' S, sondern in M formuliert ist. DigicheLdsung liegt inder Ubersetzung
"von Hand" in eineandere, autler Maschine verfigbaren Programmiersprache H. Es hat
sich als vorteilhaft erwiesedaflir ebenfalls eindnbhere Sprache anstelle vAssembler-
Code zu verwenden. Den Anfangsschritt zeigt die folgendddhimg:

S
v
S — M S — M
M
H H — M

M

| Maschine|

Der Anfangsschritt wird durch deglucklichen Umstand wesentlicbrleichtert,dal’ die
Programmierung irder "fremden" Hilfssprache H durchaus ohne Rucksicht afifi&ifz

erfolgen darf. Didneffizienzdes Initialproduktes pflanzaich nadmlichnicht fort und macht
sich nur im ersten Bootstrapemerkbar, wonach das Hilfsprodukt weggeemmerden

kann.
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Die folgende Abbildung zeigt einen Bootstrap eines Compilers von S nach S'.

S
\
1
v
S — M S' » M
S M
S — M
| M
\
2 | |Maschine|
\
+
S' » M S' » M
S' ML
S — M i
\
M e |
|
|Maschine|
TEST =
3 |
S » M S — M |
\
S M - - - —
S — M
M L

| Maschine|

Tatsachlich brauch¢in Bootstrapnicht unbedingt ein&pracherweiterung zbeinhalten.
Er kann sich auch auf einéerbesserung deZompilationsmethode und des erzeugten Co-
des bezieherEinen solcherBootstrapzeigt die nachfolgendA@bbildung. Inder Notation
Sx-y M bezeichne x=a die Verwendudgr altenx=b der verbesserteBompilationsme-
thode oderCodegenerierung, y=aall derCompiler selbst durch die altgzb durch die
verbesserte Version des Compilergeugt wurde. fiensichtlicherlaubt also didMethode
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des Bootstrappingie anfanglche Verwendung einfacher, aherter Umstandenicht op-
timaler Codeerzeugung und offeriedie Moglichkeitder nachtraglichen Verbesserung. Ist
der Compiler inder eigenen Quellsprache formuliert, so kommt er asesrProgramm in
den Genul3 dieser Ma¥sserungen. Die angefudtestphase erlaubt wiederum die Prifung,
ob die verbesserte Version des Compilergektist undsich selbst zweproduzieren ver-

mag.

Sb_baM

S
\
1 |
v
S,— M
S
S ,—, M
| M
\
| | Maschine]
\
\
v

Sb_’ M

M

S,—, M

«

S,—— M

| Maschine|

M

Sb_’b M

&
Al

| Maschine|
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1.2 Interpreter

Anstattein Zielprogramm al§Jbersetzung zu erzeugen, fiibim Interpreterdie im Quell-
programm enthaltenen Operationerekit aus.Ein Interpreter kdbnnteum Beispieffur die
Anweisung position= initial + rate* 60 einen Baum aufbauen

/N

position +

AN

initial *

N

rate 60

und anschlie3end beim Durchwandern des Baums die Operationen in den Knoten ausfuhren.
An derWurzelwirde er feststellerdald ereine Zuweisung ausfuhrenuf, und deswegen
eineRoutine zur Auswertung des Ausdrucks der rechten Seitaufrufen.Der Ergebnis-

wert wirdeanschlieRend an diejenige Stajlespeichert werdewlje dem Bezeichngyosi-

tion zugeordnet istBeim rechten Sohn déWurzel wiirde die Routine feststellergal? sie

die Summe zweieAusdriicke berechnen muf3. Sérdesich selbst rekursiv aufrufen, um

den Wert des Ausdruckate*60 zu berechnermAnschlieRendvirde sie diesenNert zum

Wert der Variablemitial addieren.

Interpreter werdehaufigdazu benutzt, Kommandosprachen auszufilweit,jeder in ei-
ner Kommandosprache ausgeful®yerator typisherweise die Aktivierung einer komple-
xen Routine darstellt, wie zuBeispiel einerEditor oderCompiler.Ahnlich werden auch
"sehr hohe" Sprachen wie ARhterpretiert,weil viele datenspezifische Eigenschaften wie
GréRe und Form von Arrays zur Ubersetzungszeit noch nicht bestimmt werden konnen.

Formal 1af3t sich ein Interpreter durch eine Abbildung | beschreiben mit:

I: {Programme in § }X{Eingabedaten}ﬁ {Ausgabedaten} ,

wobei M eine Maschine bezeichnet.
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1.3 Arbeitsweise eines Compilers

Die nachstehende Abbildung gibt eingrobenUberblick tiber die Arbeitsgange, die zur
Compilierung eines Programmg fh ein Programm 2 nétig sind:

( Programm B )

Analyse des Programmsg,P
Compiler
M
Codeerzeugung | -
( Programm P ) \ Cauzeitsysiom
M
Eingabedaten
Ausgabedaten

Dabei bedeutet: & : inder Quellsprache geschriebenes Programm
P, : indie Zielsprache ubersetztes Programm
M : Maschine

Die gestrichelterLinien sollenverdeutlichendal3die Codeerzeugung in
Abhangigkeit von der Maschine M, dem Laufzeitsystem und den Eingabe-
daten erfolgt.

Compilierte Programme gPsind im allgemeinen nicht auf einer Maschine ablauffahig! Man
bendtigt dieUnterstitzungeines Laufzeitsystems, um Fehlerquellen wie zum Beifgiel
sche bzw. fehlende Eingabedaten abzufandgnmamische Arrayzur Laufzeit anzulegen
und bei formalen Prozeduraufrufen die Sprungadresse zur Laufzeit zu berechnen.
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1.4 Die Arbeitsgénge zur Compilierung eines Programms

Die Analyse des Programmg, Rvird unterteilt in die
- lexikalische Analyse

- Syntaxanalyse

- semantische Analyse.

1.4.1 Lexikalische Analyse

Eingabe : Quellprogramm in Form einer Zeichenreihe

Ausgabe: Programm als Folge von Token (= Folge von Zeichen, die bedeutungsmalfig zu-
sammengehoren; also Identifikatoren, Zahlen, Sondersymbole); Identifikatoren-
tabellen und andere Tabellen werden bereits angelegt.

Aufgaben der lexikalischen Analyse:

a)  Uberprifung, ob alle Zeichen aus dem Zeichenvorrat der Quellsprache sind.

b)  Erkennung von Grundsymbolen, Token.

c) Entfernung von irrelevanten Zeichenfolgen (Kommentare, tberflissige Leerzeichen,
Zeilenenden, Tabulatoren, ...).

Tokenklassen

T1 : Identifikatoren

T, : reservierte Worter

T3 : logische Operatoren

T4 : arithmetische Operatoren
Ts : Vergleichsoperatoren
Te : Integer-Zahlen

T7: Real-Zahlen

Tg: Sonderzeichen

Tg : Kommentar

Die Elemente jeder Tokenklasse sind durchnumeriert.

1 2 3
Beispiel: T, = { program begin end...} .
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Beispiel 1
Quellprogramm B : begin ... U:=2*r*Pi; (*Umfang*) ... end.

Programm als Folge von Grundsymbolen:
(Symbol,'begin’)

(Bezeichner,U)
(Symbol,":=")
(Zahl,2)
(Symbol,™")
(Bezeichner,r)
(Symbol,™")
(Bezeichner,Pi)
(Symbol,;)

(Symbol,'end’)
(Symbol,'.")

Beispiel 2

Quellprogramm B : program Name; begin end.
Programm als Folge von Token:

(T2,1)

(T1,1)

(Ts.4)

(T2,2)

(T2,3)

(Ts,9)

1.4.2 Syntaxanalyse

Es wird Uberprift, okein syntaktischkorrektes Programm vorliegt (= Uberpriifung der
strukturellen Korrektheit eines Programmes).



1 Sprachubersetzer 12

Moglichkeiten der Ausgabe sind:

a) Zeichenreihe der Eingabe

b)  Ableitungsbaum des Programms

c) ein zumProgramm gehdrender abstrakter Baum, dierfir die Verarbeitung rele-
vante Struktur desProgramms beschreibt: die Knoten entspredbeeratoren und
Operanden. Soferein Knotenein Elementaus einekKlasse voriroken reprasentiert,
ist ihm eine Spezifikation zugefiigt.

Beispiel

Abstrakter Baum zur Anweisung: U:=2*r*Pi. Dabei bedeutet:
id . Identifikator

int . Integer-Zahl

mul  : Multiplikation

assign : Zuweisung
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1.4.3 Semantische Analyse

Es wird Uberprift, olein Gibersetzbares Programm vorliegt (= Uberpriifung deissien
Semantik); es werden also die Kontextbedingungeerpruft. Hilfsmittel sind dievorher
angelegten Tabellen.

Ausgabe: attributierteabstrakter Baum, sowie evtl. Information€habellen, ...) fur
Codegenerierung und Optimierung.

Beispiel
Attributierter abstrakter Baum zur Anweisung: U:=2*r*Pi :

SYMBOL , $U
%wp, real) V) @ (TYP, real)
@ (TYP , real) %?%Y“?e%ﬁpi)
(SYMBOL , $2) (SYMBOL , $r)
(TYP, integer) (TYP, integer)

13
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1.4.4 Erzeugung eines Zwischencodes
Vorteil: groRere Kompatibilitat (d.h. leichtere Ubertragung auf neue Maschinen).

Beispiel

Anweisung U:=2*r*Pi in Zwischensprache:
[mult_int,$2,$r,$temp_1]
[conv_ir,$temp_1,$temp_2]
[mult_real,$temp_2,$Pi,$temp_3]
[assign,$temp_3,$U]

1.4.5 Erzeugung des élcodes
Ausgehend vom Zwischencode wird ein Code flr die konkrete Maschine erzeugt.

Beispiel
Anweisung U:=2*r*Pi im Zielcode:

[Load,R; ,=2]
[Mult_Int,Ry ,ar ]
[Conv_IR,R ]
[Mult_Real,R ,ap;j]
[Store,R oy ]

14
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Schematische Darstellung der in 1.4.1 - 1.4.5 beschriebenen Phasen:

( Quellprogramm B )
|

lexikalische Analyse

l

( Programm P' als Folge von Token )

l

Syntaxanalyse

l

( abstrakter Baum A )

l

——— semantische Analyse |[¢———

l

attributierter
abstrakter Baum A

y,
- /////// e E) Symboltabellen

/ Opt'm'efun p“miefungstabeu;n

mod|f|2|erter
attributierter Baum /S‘pt

Ubersetzung |+

l

( Programm P in Zwischensprache Z)

l

Codegenerierung

l

( Objektprogramm g )

= kann auch weggelassen werden ( Tabellen fir Testhilfe)

15



2 Grammatiken

In diesem Kapitel fuhren wkontextfreie Grammatiken und die Sprachen,sigebeschrei-

ben - die kontextfreien Sprachen - ein. Die kontextfreien Sprachen sind - wie die reguléaren
Mengen - vongro3erpraktischer Bedeutung, vallem beider Definition von Program-
miersprachenpei der Fornalisierungder Syntaxanalysebeim Vereinfachender Uberset-

zung von Programmiersprachen und in anderen Prozdsseenen Zeichenreiheserar-

beitet werden. Z.Bsind kontextfreie Grammatiken nutzlictur Beschreibundorrekt ge-
klammerter arithmetischer Ausdriicke uddr Block-Struktur inProgrammiersprachen.
Keiner dieserAspekte von Programmiersprachen kann durch regulare Ausdriicke darge-
stellt werden.

2.1 Kontextfreie Grammatiken

Definition 2.1 Eine nicht eingeschrankt&rammatik G istin Quadrupel G=(N,T,P,S)
mit:

N ; Menge der nichtterminalen Symbofis|N|<o

T : Menge der terminalen Symbols|T|<o, Nn T=0

A :=NOT ; Gesamtzeichenvorrat

PO(A**A") ; Produktionensystem; fur (@) 0P, ZJA*, a0A", schreibt man auch
Z::=a (Backus-Naur-Form, BNF).

SON : Startsymbol (Axiom) .

Eine nicht eingeschrénkte Grammatik wird auchTgls-0-Grammatikoezeichnet.

Definition 2.2 Sei G=(N,T,P,S) eine (nicht eingeschrankte) Grammatik.
a) G heilBkontextsensitiv. =
0<|P|<0 und @JP ist von der Form: uZv::=uav, a,u(NOT)", ZON.
Eine kontextsensitive Grammatik wird auch Bg-1-Grammatilbezeichnet.
b) G heil3kkontextfrei : =
0<|P|<0 und fiir die Produktionen (@)0P gilt: ZON, aO(NOT)".
Eine kontextfreie Grammatik wird auch digp-2-Grammatilbezeichnet.
c) G hei3tinkslineare Grammatik: =
0<|P|<o und @IP ist von der Form: Z::=@Z::=Ya, d&1T", Z,YON.
G heil3trechtslineare Grammatik =
0<|P|<0 und @IP ist von der Form: Z::=@Z::=aY, &1T", Z,YON.
Eine links-oderrechtslineare Grammatik wird auch digp-3:Grammatikoderregu-
lare Grammatikbezeichnet.
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Bemerkung:
Rechts- und linkslineare Grammatiken erzeugen dieselbe Menge von Sprachen.

Definition 2.3 Eine (nicht eingeschrankte) Grammatk(N,T,P,S) heil3kontextfreiartig
.= fur die Produktionen (&, P gilt: ZON, aO(NOT)", wobei P nicht endlich ist.

Satz 2.1 Wenn L=L(G) fur eine nicht eingeschrankte Grammatik G=(N,T,P,S) ist, dann
ist L eine rekursiv aufzéhlbare Sprache.

Beweis: Hopcroft / Ullman.

Bemerkung:
Ist G eine Typ-0-Grammatik, so kdnnen wir also eine Turing-Maschikendtruieren, mit
L(M)=L(G).

Satz 2.2 Ist L eine rekursiv aufzahlbare Sprache, so gilt L=L{Gy) eine nicht einge-
schrankte Grammatik G.

Beweis: Hopcroft / Ullman.

Definition 2.4 Sei G=(N,T,P,S) eine kontextfreie Grammatik.
ud(NOT)* kannunmittelbar auf vreduziert werden (U~ V) :=
u=waz, v=wXz, mit w,z,a(NOT)", (X,a)dP.

~*, <" seidie transitive bzw. transitiv-reflexive Hille ven

u wird auf vreduziert 1= u<"v.

u wird inmindestens einem Schriiuf vreduziert (= u<*v

Definition 2.5 Sei G=(N,T,P,S) eine kontextfreie Grammatik.
ud(NOT)" kannunmittelbar aus vabgeleitetwerden (v— u) =
v=wXz, u=waz, mit w,z,a(NOT)", (X,a)dP.

*-," - seidie transitive bzw. transitiv-reflexive Hille ven.

u wird aus vabgeleitet := v*- u.

u wird inmindestens einem Schriius vabgeleitet := v*- u.
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Bemerkung:
VU & U<V

Definition 2.6 Die von G=(N,T,P,S) erzeugte Sprache L(G) ist

L(G) :={udT" |u«*S}={uldT" | S*- u}.
Die Elemente auk(G) heiBenSatze(von G),die Worter UJ(NOT)" mit: u ™ S heiBen
Satzformen
Séatzeeiner Programmiersprache heif@mogrammeodersyntaktisch korrekte Programme
(syntaktische Programre

Bemerkung:
Mit Hilfe einesKontrollworteslassen sich die fur eine Ableitungsfolge (Reduktionsfolge)
bendtigten Produktionen festhalten.

Beispiel
Sei G=({S},{0,1},P,S) mit:
P={ S:=0 (1)

S:=1 (2)
S::=S0 3
S:=S1 4)}

3 4 4 1

S - S0- S10 - S110- 0110.

3441
Die Ziffernfolge 3441 heif¥ontrollwort von 0110: S— 0110.

Fir die von G erzeugte Sprache gilt: L(G)={0;1}

Definition 2.7 Eine formale Sprache heil3t vom T@pl,2 oder 3wenn sievon einer

Grammatik des entsprechenden Tgpgeugt werden kann. In den letzten dr@llenspre-
chen wir vorkontextsensitiven, kontextfreien oder regularen Sprachen



2 Grammatiken 19

Bemerkung:

Fur jedes Alphabet T (mihindestens 2 Symbolen) ist die Merdgr Typ-i-Sprachen Uber
T fr i=0,1,2jeweils (echte) Obermengeéer Typ-i+1-Sprache(dies folgt auder Gestalt
derjeweils zugelassenen Regeinter zusatzlicher Bertcksichtigudgr Tatsachegal? fir
jede kontextfreie Sprachane kontextfreie Grammatik existiert, die nBroduktionen der
Form A:=a, aJ(NOT)* und evtl. die Produktio::=¢ enthalt, wobei letztere nur auftre-
ten kann, wenn das Startsymbol S in keiner Produktion auf der rechten Seite auftritt).
Die damit gegebene Hierarchie von Sprachen wird aucGliensky-Hierarchiegenannt.

Lemma 2.1 (Pumping-Lemma fiir kontextfreie Sprachen)Sei L eine kontextfreie Spra-
che. Dann gibt es eine von L abhangige Konstante n, so daf3 z sich fir z aus L<und |z|
als z = uvwxy schreiben lafl3t mit

1) |vx|=1,

2) |vwx|<nund

3) furallei=0 liegt uwwxy in L.

Beweis: Hopcroft / Ullman.

Das Pumping-Lemma fur kontextfreie Sprachen kann zum Beweis benutzt vaadeime
Vielzahl von Sprachen nicht kontextfrei sind.

Beispiel

Betrachte die Sprache L=fic' | i > 1}.
Behauptung L ist nicht kontextfrei.

Beweis(durch Kontraposition):

Annahme, L istkontextfrei, und n ist die Konstante aus dem Pumping-Lemma. Sei
z = uvwxy eine Zerlegungon z, die die Bedingungen 1) - 3) d&smping-Lemmas erfullt.

Wir missen uns fragen, wownd x, also die Zeichenketten, die gepumpt werden sollen, in
ahbch liegen konnten: Da |[vw4 n gilt, kann vx keiné&tiicke aus a undenthalten, da das
am weitesten rechts stehende a noch n+1 Positionen von dem am whitesgtahende c
entfernt ist. Bestehen v und x nur aus a, dann ist in (@dey Zeichenkette iwx'y mit

i = 0) n-mal bundn-mal centhalten, aber wenigafs n-mal a, da |v¥ 1 gilt. Also ist uwy
nicht vonder Form &id. Nach dem Pumping-Lemma liegt uwy jedoch in L, @soWi-
derspruch.



2 Grammatiken 20

Die Falle, in denen v und x nur austier aus destehen, lauteshnlich. Enthalt vx sowonhl

a als auch b, dann enthalt uwy mehr c als a oder b, und es liegt wieder nicht in L. Enthalt vx
ebenso b wie c, so resultiert daraus ahnlichewiderspruch. Insgesamt folgtal? L keine
kontextfreie Sprache ist.

Erweiterte BNF (EBNF)
Sei G=(N,T,P,S), uM(NOT)", bO(NOT)*, |,{,} J(NOT). Dann entspricht:

z:=ala|..|la =], 2:=@,..., 2.=§
z::=u{b}v : Z::=uv, z::=ubv, z:=ubbv,...,
Bemerkung:

Im letzten Fall ist die zugehotrige Grammatik kontextfreiartig.

Beispiel
Die folgende Grammatik §beschreibt die Identifikatoren von Pascal:
Go=(No,To ,Py,S) mit:
To={AB,...Z,a,b,...,2,0,1,...,9}
No = {<letter>,<digit>,<letter or digit>,<identifier>}
Po = {<letter>::=A|...|Z|a]...|z
<digit>::=0|1]|...|9

<letter or digit>::=<letter> | <digit>
gletter>{<letter or digit>}

.. (kontextfreiartig)
<identifier>::=_ L, tors | <identifior><letter or digit>

L] (kontextfrei)
}

So = <identifier>

Bemerkung:
DasBeispielzeigt ,dal3einekontextfreie Sprache auch von einer kontextfreiartigen Gram-
matik erzeugt werden kann.
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Definition 2.8 Seien G, G, (kontextfreie) Grammatiken.

G1 undG; heiBeraquivalent : = L(G1)=L(Gy).

Beispiel
Seien G=({S},{0,1},P,S) mit:
P={ S:=0
S:=1
S::=S0
S:=S1}
(G ist linkslinear)
und G'=({S},{0,1},P,S) mit:
P={ S:=0
S:=1
S::=0S
S:=1S}
(G'ist rechtslinear).
G und G’ sind aquivalent.

2.2 Eigenschaften von (kontextfreien) Grammatiken

Sei G=(N,T,P,S) eine Grammatik. Dann heil3t G

21

1) e-frei, falls entwederkeinee-Produktion in P vorkommt (d.h. BA::=¢: (A,g)TP))
oder S::= die einzigee-Produktion in P ist, und S keinerProduktionauf der rech-

ten Seite auftritt.
2)  zyklenfrei, falls N kein A enthalt mit: A - A.

3) reduziert, falls G keine nutzlosen Nichtterminalsymboésmthalt. Ein Nichtterminal

ADN hei3t nitzlich falls es eine Ableitung S— oAB *— w fur a,BONOT)",
wlT". Eine Produktion A::=B, A,BIN, heil3t Kettenproduktion.
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Bemerkung:

1) Bis auf Anwendungon A::=¢ wird eineSatzform durch Anwendung einer Blk-
tion nie kurzer (beim Reduzieren nie langer).

2) Sei G'=(N',T',P',Sgine beliebigkontextfreie Grammatiknit e[IL(G"). Dann gibt es
eine zu G' aquivalente kontextfreie Grammatik G mit:
a) G iste-frei
b) G enthalt keine Kettenproduktion
c) Gistzyklenfrei
d) Gistreduziert (L(R9D).

Beweis:Hopcroft / Ullman.

Definition 2.9 Eine GrammatikG=(N,T,P,S) heil3t irChomsky-Normalformwenn in P
nur Produktionen folgender Form auftreten:

1) A:=BC, AB,CIN

2) Ai=a, alT, AON .

Sofern das Startsymbol S in keineo&uktion auf der rechten Seite auftritt, ist auch die
Produktion S::gerlaubt.

Satz 2.3 Jede kontextfreie Sprache &Hwird von einer Grammatik G in Chomsky-Nor-
malform erzeugt.

Beweis Hopcroft / Uliman.

Definition 2.10 Eine GrammatilG=(N,T,P,S) heil3t itGreibach-Normalformwenn in P
nur Produktionen folgender Form auftreten:

A:=aa, alT, aON*

Sofern das Startsymbol S in keineo&uktion auf der rechten Seite auftritt, ist auch die
Produktion S::g erlaubt.
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Satz 2.4 Jede kontextfreie Sprache &-kann durch eine Grammatik G in Greibach-
Normalform generiert werden.

Beweis Hopcroft / Uliman.

2.3 Eindeutigkeit von kontextfreien Grammatiken
Im folgenden sei G=(N,T,P,S) eine kontextfreie Grammatik.

Definition 2.11 Ein Reduktionsschrittvon u nach v istein Tripel r=(w,Nt::=a,z),
w,zO(NOT)*, Nt::=a O P, und es gilt:
Uus waz
1
VEWNtz

Beispiel
Sei G=(N,T,P,S) eine kontexfreie Grammatik. Betradigé>roduktion:A::=AB | BA O P.
Die Satzform u:=ABBA lai3t sich dann wie folgt reduzieren:

U=ABBA
VZQ/B:A\
w= A A

Die beiden Reduktionsschritte von u nach v lauten alsgA:;:€AB,BA) und
(AB,A::=BA,¢).

Definition 2.12 EineReduktionsfolgeon u nach v istine endliche FolgB=(ry,...,) mit
ri=(w;,Nti::=ai,z), w;,zO(NOT)", Nt::=oi0P, und WNtizi = Wi+10+1Zj+1.
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Beispiel
u-= W1 o1 Z;
W1 Nty V4| = n
Il
Wp 02 2o +— andere Zerlegung voRr r

Definition 2.13 Der Strukturbaumeiner Reduktionsfolge R ist die graphische Dadrtsigl
von R, wobei identische Ubergange weggelassen werden.

Beispiel
Betrachtedie Produktionen: S::=XY | AY, Y::=BY | BC, X::=ABSei u:=ABBC.Dann
laRt sich u beispielsweise folgendermal3en reduzieren:

R: ABBC R: ABBC
Vol 1V
X BC AB Y
|V Vo
X Y X Y
N N
S S

R und R’ stellen verschiedene Reduktionsfolgen dar, besitzen aber denselben Strukturbaum:
= ABBC
X Y
A4
S

Rs = Rs
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Es gibt allerdings auch eine Reduktionsfolge d&ren Strukturbaunaerschieden ist vom
Strukturbaum der Reduktionsfolgen R und R

R AB BC R;: A B BC
AB Y \/Y
|
A Y Y
A4
S S
Reduktionsfolge Strukturbaum

Definition 2.14 Ein Satz ulJL(G) heif3teindeutig falls alleReduktionsfolgen von u nach S
denselben Strukturbaum besitzénist eindeutig wenn alle WL(G) eindeutig sind.

Beispiel
Sei G={{a,1}{V,+*},{ a:=tja+t,T::=V|[T*V}, a}. G ist eine LR(1)-Grammatikund er-
zeugt arithmetische Ausdricke: L(G)={V,V+V,V*V,V+V*V, ... }.

Betrachte nun die Strukturbdume zu w=V+V*V und w'=V+V+V:

V+ VvV
| IJ/
T T
|
a

T

+V+V
|
T

\%
|
T
|
o

Die Reduktion erfolgunter Beachtung ddRegel"Punkt- vor Strichrechnung" vorinks
nach rechts. Somit ist G eindeutig.
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Reduktionsklassen:

lo::=1 =+t 0O}

lo=a+t ={a+t+a+t U [}

Ie=v ={Vv+\V*V O |, a+V+,a+V* a+V O |}

lt-=tov :{T*V*, T*V+,T*V [l I ,G+T*V+, G+T*V*, a+t*V O |}
rWeiterlesen :{a+1a+V!T*a T*V7 G+T*a G+T*V7Va S}

I'Stop ={a O}

wobei 'TJ |" ein Abschlul3symbol ist.

Die Reduktionsklassen sind disjunkt !

26

Wir wollen nunnoch einmalw=V+V*V anhand dieser Reduktionsklassen auf &srt-
symbola reduzieren:

vV + V * V g
+ V. * Vv 0O
v * v O
viorovoog|
v * v DO
< Vo0
a + Vv *| v O
a + 1 * Vv O
a + 1 * V| O]
a + 1 * v 0O
o+ T 0]
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Definition 2.15 Gegeben seien zwei Reduktionsfolgen(ry,...,f), R'=(rY,...,rm) von u
nach v. R heiBunmittelbar kanonischeals R' (R €R’), wenn R und Rjis aufden k-ten
und (k+1)-ten Reduktionsschritt identisch sind. Dabei muf3 folgende Bedingung erftillt sein:

R R'

M1 = k1

Ay \ Akl
\ Ak+1 / \ Ak

M+2 = K+2

M = Iy

R' geht also aus R dadurch hervef3man diek-te Produktion (A::=by) in R nachlinks

unten und digk+1)-te Produktion (R+1::=bx+1) nach rechts oben schiebt, sofelieses
Uberhaupt moglich ist.

Bemerkung:
1. Die linkeReduktionsfolge wird kanonisch ausgewdakénonischheifdt: Analyse von
links nach rechts (LR-Analyse).

2.  Bei einer kanonischen Reduktionsfolge stetemrihts vom zwanalysierenden Symbol
nur terminale Zeichen.

Wir bilden nun zu €wieder die transitive Hulleind erhalten << Diese erweitern wir zu
<B, deraquivalenten Hulle. Wir filhren also eine Aquivalenzrelation einunsere Reduk-
tionsfolgen in Klassen einteilen zu kénnen.

Definition 2.16 Zwei Reduktionsfolgen R und R' heiRen unwesentlich verschieden
(R <B R"), wenn e=ine Serievon Reduktionsfolgen R=R Ry, R3, ... , R=R' gibt, mit:
Ri+1 <(R; oder R<[Ri:1 .
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Satz 2.5 Unwesentlich verschiedene Reduktionsfolgen besitzen denselben Strukturbaum.

Satz 2.6 Zu jeder Reduktionsfolge R gibt es eine unwesentlich verschiedene kanonische
Reduktionsfolge R'.

Satz 2.7 ullL(G) ist genau dann eindeutigienn esgenau eine kanonische Reduktions-
folge besitzt.

Definition 2.17 o,BO(NOT)", a —» B mita = a;Ads, B =ai0003, A::=0, O P.

a) o - BheiBtLinksableitungsschritt  (a > B) = a; OT".

b) o - B heiRtRechtsableitungsschritt (a r— B) := azOT".

c) entsprechend definietenksableitungundRechtsableitung

Einekanonische Reduktionsfolgst eine Rechtsableitung in umgekehrter Reihenfolge.
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Die vonendlichenAutomaten akzeptierten Sprachessen sicldurcheinfacheAusdricke
beschreiben, die ategulare Ausdriicke bezeichnet werdendigsem Abschnittlefinieren

wir reguléare Ausdricke, fihren die Operationen Vereinigung, Konkatenation uteh-Hul
bildung auf dievon einemreguléaren Ausdruck bezeichneten Mergeund beweisen, daf}
die Sprachklasse, die durch endliche Automaten akzeptiert wird, genau die Sprachklasse ist,
die durch reguléare Ausdricke beschreibbar ist.

Regulare Ausdriicke habsith als nitzlich&Verkzeuge zuEntwicklung vonlexikalischen
Analysern erwiesen, denn di@ken einer Programmiersprache sind fast ausnahmslos als
regulare Mengen darstellbar.

Einige Generatorerexikalischer Analyser verarbeiten eine Eingabefolga regularen
Ausdriicken zuBeschreibungler Token und produzierezinen einzigen endlichefuto-
matenzur Erkennung dieser TokeNormalerweise wandeln s@azu den regularen Aus-
druck in einen nichtdeterministischen endliché&utomatenmit e-Ubergangen um und
konstruieren daneilmengenvon Zustanden zwecks Erzeugueiges deterministischen
endlichen Automaten, anstatt zuerstgigbergangen zu entfernen. Jeder Endzustand zeigt
das bestimmte gefundefi®@ken an, so dal’ der Autonegentlich ein endlicher Automat
mit Ausgabeist. Die Ubergangsfunktion desndlichenAutomaten wird gemaR einer aus
verschiedenen mdglichéviethoden kodiert, um weniger Platz zu benétigeEneineUber-
gangstabelle in Form eineseidimensionalen Arrayfer vom Generator erzeuglexika-
lische Analyserist ein festesProgramm, das kodiert€abellen zusammen mit einer den
endlichenAutomaten zur Token-Erkennurspezifizierenden Tabellmterpretiert; die To-

ken wurden dabei fir den Generator lediglich als reguléare Ausdricke spezifiziert.
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3.1 Regulare Ausdriicke

Definition 3.1 SeiZ ein beliebiges Alphabet.
1) Die Menge deregularen AusdriickaiberZ, Ry , ist gegeben durch:
i) @,¢, ad>sindin R
i) a,fORs O (a+B), (@-P)und @) sind Elemente vonR
i) Durch (i) und (ii) ist R vollstéandig festgelegt.
2) Seil:Rs t(ial 0(Z") ;0(Z") = Potenzmenge van' .
((a) hei3tdie durcha bezeichnete regulare Menge ukemit:
) {(D)=9,
{(e):={e},
0 allZ: {(a):={a}
i)  Seiena,BURs beliebig. Dann:
¢((a + B)):=¢(a)TIL(B)
(((a ~ B)):=¢(a)°¢(B)
(fur die Konkatenation zweier Mengen gilteXX:= {xy | xUX, yOIY} )
((a)):=(C(a))*

i) Durch (i) und (ii) werden alle reguléaren Mengen Uberfalit.

Bemerkung
1) Das "+" bezeichnet die Oder-Verknupfung und tlie Konkatenation zweier

regularer Ausdriicke. Es ist mdglich, anstelle wefd aucha zu schreiben. Bei der
Auswertung gilt die Reihenfolges™ vor "+".

2) (st nicht injektiv.
Beispiel:((0+1)) = ¢((1+0Y))).

Beispiel
Regulare Ausdricke Ub&r{0,1}:
1) OORs: ¢(0)={0}

2 (0+1)ORs:  ((0+1) )=((0+1)y=(¢(0)0¢(1)y={0,1}"
3)  O(0+1J10Rs: Z(0(0+1)1)={Ox1 | x7{0,1}*}
4) DO'0ORs: ((O")=(@(O))=0"={¢}

Definition 3.2 Seiena,0Rs. a undf heilRerdquivalent (a=p) = {(a)=C(P).
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3.2 Automaten

3.2.1 (Nichtdeterministische) Endliche Automaten

Definition 3.3 EA= (Qz 0,00 ,F) heil3tendlicher Automatwobei:

Q :  Menge der Zustéande (endlich)
> . Eingabealphabet (endlich)
53:Qxz -~ (Q) . Ubergangsfunktion

Die Ubergangsfunktiord 4Bt sich auch beschreibaturch eine
Menge der Form: {((q,a),p) | d,}8, al1Z}.

0o UQ . Startzustand

FOQ . Menge der Endzustande

Allgemeine Darstellung eines endlichen Automaten:

J quQ

Eingabe
Beispiel

1) Al :({Q},{O,l}, 6]. ’q’{q}) mit:
61(q’0):61(q’1):{q}

—(
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2)  A2=({d0,01,92},{0,1}, &2,00,{q2}) mit:
02(00,0)=02(q1,0)={0d1},

02(01,1)={q1, a2},
d2(q,a)=3 sonst.

0,1

0 1 .e

Die Ubergangsfunktiod kann erweitert werden zu einer Funkt@@xz* — O (Q) durch:

1) D0 0dQ:o(q.)={a}

2)  Ox0s*, als: sgxa)= L] &aq,a).
43 (a)

Dann kann man folgende Definition formulieren:

Definition 3.4 Ein Wort WX wird von einem endlichen Automaten BRzeptiert
t=  0(qo,w)nF£d.
L(EA):={w OZ" | 8(qo,w)n F£@} ist die vom endlichen Automaten E#kzeptierte Sprache

Satz 3.1 SeiZ ein Alphabet ungd Rs beliebig. Dann existiert ein endlicher Automat
A=(Q,%,0,00,F), der genau die durchbezeichnete reguléare Menge akzeptiert.

Beweis
Beweis durch Induktion tber die Anzahl der Operatoren im regularen Ausdruck.

Induktionsanfang (null Operatoren):
a) y=@:

Sei F=0@.

O L(A)=¢(D)=9.
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b) y=¢:
Sei A=({qo}, Z,0,00,{q0}) mit: [ a1Z: d(qo,a)=9.
O L(A)=C(e)={e}-

c) y=alz:
Sei A=({o01}, 2,9,00 ,{q1}) mit:
d(go.a)={an}, U (q',a)# (0o.2):0(q',a)=2 .
O L(A)=C(a)={a}.

Induktionsschritt (ein oder mehrere Operatoren):

a) y=(a +B) (Vereinigung):
OA1 A2 A =(Qi,2,9,00,,F), I=1,2, Qn Q2 =@, die die durcto und3 bezeichneten
regularen Mengen akzeptieren.
Sei A:=(Q0Q2{qe}, Z,0,00,F) mit:

8:=6,08,0{((00,8) d1(0oy,2)I02(q0,,a)) | &1% },
gF, 0 F, ,fallsq, 0F, 0q, OF,

i EFlm Fz 0 {qo} , sonst
Dann gilt: L(A) ={(a)T¢(B) = {((a + B)) = (V).

F:

b) y=(a - B) (Konkatenation):

OA1A2: A =(Qi,2,9,00;,F), I=1,2, Qn Q2 =@, die die durcto und3 bezeichneten
regularen Mengen akzeptieren.
Sei A:=(QQ2,%,3,qo,,F) mit:

gél(q’a) U qDQl_ Fl
3(q,a)= gél(q,a)D 5,(dy,,2) ,0qOF, ’
B6,(q,a) ,0q0Q,
gF, , fallsq, OF,

= 0
HF, O F, , sonst

Dann gilt: L(A) =¢(a)d(B) = {((a = B)) = (V).
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c)  y=(a)":

OA71: A1=(Q1,Z,01,00,,F1), der die durclu bezeichnete regulare Menge akzeptiert.
Sei A:=(Q{qo}, Z,0,00,F10{qo}) mit:

EACIEY L 0= 4,
8(0,a)= 8,(q,a) ,PQ, - Fy -

B.(q,a)0 8,(q,,,a) , qOF,
Dann gilt: L(A) = €(a))” =¢((@)") =(y).

g.ed

Bemerkung:
Die Umkehrung des Satzes gilt auch.
Beweis: Manna, ZMathematical Theory of ComputatiomMcGraw Hill (1974), S. 11 ff.

Somit haben wir folgenden zusammenfassenden

Satz 3.2 Eine Sprachevird genau dann von einem endlichen Automaten EA akzeptiert,
wenn sie eine regulare Menge ist.

3.2.2 Deterministische endliche Automaten

Definition 3.5 A heil3tdeterministischer endlicher Autom@EA)
re 0 qUQ, a1 10(g,a)kl.
A heil3t vollstandig < 0O qUQ, &1: 18(q,a)k1.

Bemerkung:

Zu jedem DEA A=(Q,%,0a,00,F) lalt sich ein A&quivalenter vollstandiger DEA
A'=(Q',Z,0a,00,F) angeben, mit:

Q:=Q{a},

Sx =80 {((a,2),a) | (0,8)7QxZ D3a(0,2)=2} 0 {((q @), q) | &1= }.

1 T2
11: for alle Eingaben a méia(g,a)=@ gilt im neuen Automaten /8;\-(q,a):_q

12 . Simulation einer Endlosschleife
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Satz 3.3 Zu jedem endlichen Automaten A gibt es einen &quivalenten DEA A'.

Beweis
Geben sei A=(@,0,00,F).

Konstruiere A'=(Qz.,86',90,F):

1.

a bk wD

Die Zustande in A' haben die Formjq.,q,], m>-1, q;,0Q, i=0,....m, wobei

[Qjoa---’q-l] =[]
Q"= {[Gg:---, Y] | {Gjgy---1 Gt OL (Q)}-
do :=[qo]-

F:={[0jg:---.9,1OQ" | N {Qjg,.--.9,,} 2D}

Seien q":=[g,...,q,,]1Q" und &l beliebig.
im

Dann setz&y'(q',a)=rlJQ" mit r'=[k,...,k] - [ O(gi,a)={rtg,- -+ fy }-
i=jo

Behauptung: O wlX": 8(q'0,.W)=[0g.---.9,] = (0o,W)={0jgy---: -

Beweis durch vollstéandige Induktion tber die Lange der Wortz'w

I.A.

I.V.
I.S.

|w|=0, d.h. w=:

0
Nach Definition gilt:5'(qo,€)=[do] = L] 8(c,a)=3(co.€)={qo}-
i=0

Die Behauptung gilt fur alle X" mit |w|< n.
Sei WZ" beliebig mit |w|=n und[@%. Dann gilt nach der Induktionsvoraussetzung:
3'(qo.W) = [Gg:---.G] = (0o .W) = {Tjgs---.Gy}-
Weiter gilt:
Sowa)= Ll &) =5(djg--90.) = [Gg--0,] -
a3 (qg:w)
Nach Definition erhalten wir daraus:
Ik
3([Ghg---0d) = [Ag-nty] = L 3(@.a) = {ag...a.
i=jo
Insgesamt folgt:
d(qowa) = [dg,-..a,] = d(dowa) = {Gg,---,Ctp}-

g.e.d.
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Beispiel

Sei A=({do 01 ,02},{0,1}, 02,00,{q2}) mit:
02 (0o ,0)=02 (q1,0)={a1}
02 (a1,1)={a1 00}
02 (g,a)=@ sonst.

(siehe auch Seite 32, Beispiel 2)

Der aquivalente DEA A' lautet: A'=(Q",{0,8,q,F") mit:

Q" ={[1.[90l.[a4].[a2].[d0,01].,[d0 %], [A1 , &), [00 .0 , A2 ]}
do:=[qo]
F:={l92],[d0,%],[d1 ,%].[00 .01 , I}
o([l.a)=[] U aX0,1}
9'([q0],0)=[a]

8'([qal, 1)=[ ]

8'([q2],0)=[a]

'([qa], 1)=[0q1 , 0]

d([q2],2)=[] O a{0,1}
8'([d0,01],0)=[q4]

9'([do,q1], 1)=[q1, ]
9'([d0,92],0)=[q4]

([0, 1)=[]

8'([01,02],0)=[q4]

O'([01,%2], 1)=[01, %]
&'([d0,0,92],0)=[a]

O'([do,G1,%2], 1)=[011, 0]

3.2.3 Minimierung der Zustandsmenge eines endlichen Automaten

Satz 3.4 Sei A=(Q%,0,00,F) ein vollstandiger DEA. Dann existiert ein aquivalenter voll-

standiger DEA A'=(Qz.,0',q'0,F') derart, dald es keinen zu A &quivalenten Automaten gibt,
der weniger Zustande hat als A'.
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Beweis

Sei die Relation R ix" wie folgt definiert:

O x,yOZ": xRy := (0O zOZ": xzOL(A) = yz[L(A)).
R ist eine Aquivalenzrelation.

Sei Q":={[x] | xJ=*} die Menge der durch R iE* erzeugten Aquivalenzklassen.
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Seien x,y1Z* mit: d(qo,X)=3(do,y)=q. Dann folgt nactDefinition von R: xRy, und somit

|QEIQI.

Seien @ :=[g], F:={[x] | XxUL(A)} und fur alle [x]O0Q', &JZ: &'([x],a):=[xa]. Da aus xRy
immer folgt: xaRya, ist diesdefinition konsistent, d.hunabhangig vorder Wahl des

Reprasentanten. Dann gilt fir beliebigéx:
0'(9'0,X)=[x] und somit: XIL(A") < [X]OF < xOL(A).
Also: L(A)=L(A).

Hilfssatz 3.1 Seien zwei Automaten A und A" wie im obigen Satz gegeben.

total
Sei T: Q - Q', T()=[x] := 8(do.x)=0.
Dann gilt:
O an,0p UQ: T()#T(d) =
0zO%*: (8(q1,z)0F O 8(gp,z2)0Q-F) O (8(q1,2)0Q-F 0 &(qgp,z)UF) .
Wir sagen: Z trennt g1 und qy".

Beweis

Seien q,0 0Q beliebig.

Dann: DX]_,XQ Oz*: 1 :6(qO,X1) ] (o)) :6((,]0 ,X2)

T()#£T(d) = [Xa]#[X2] = =(x1RX)

= 0zOX":  (XezOL(A) OxozOL(A)) O (x1zOL(A) OxozOL(A))

= OzOX":  (8(gy,z)JF 08(gp,z2)dQ-F) O (8(gy,2)IQ-F T &(qgp,z)F)

g.e.d.

g.e.d.
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Algorithmus
zur Minimierung der Zustandsmenge eines endlichen Automaten.

Eingabe: Ein vollstandiger DEA A=(®,0,00,F).
Alle Zustande in Q seien erreichbar.

Ausgabe: Der minimale DEA A'=(@,0',q0,F") mit L(A")=L(A).
A' braucht nicht vollstéandig zu sein.
Methode:
1) Falls F=@, sei A=({@}, 2,9,00,9). In diesem Fall ist L(A)=L(A")=3.

2) Falls Q-F=@, sei A'=({@}, Z,9',q0,{0'0}) mit &'(q'o,a)=qp fur dle allZ. In diesenall
ist L(A)=L(A)=Z".
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3) Im folgenden gelte#J und Q-FQ. Es wird eindHilfsvariable PARTbenutzt, deren
Werte Partitionen der Menge Q sind:

begin

PART :={F,Q-F};

** Initialisierung; fur beliebiges gF, pUQ-F gilt: eJZ* trennt g und ¢ .

repeat

**  Sei P={Qo,...,Qn} der aktuelle Wert von PART.
Es qilt: 1. nel
2.  Pisteine Partition (= disjunkte Aufteilungnicht

leere Mengen) von Q, d.h.
a. Qgigom): Q=9
b. Oijd0,m], i#: QinQ=92

m
C. Q:EIOQ.

Es wird nun eine Verfeinerung Ron P bestimmtderart dafl
P':{Q'ij | i0[0,m], jO[O,k;] fur ein k=0 }, wobei fir jedesl[0,m]
die Menge P.= {Q'io,...,Qiki} eine Partition von Qist.
Fur Q wird genau dann eine nichttrivialartition P mit kj =1 er-
zeugt, wenn es q[dQ; und ein alz gibt, so dal3:
0(g,a)]Qr 0 o(q',ay1Qs mit r£s und Q,Qs P.

Die Schleife terminiert, sobal@=P’, d.hd bildet jeden Zustand je-
der Menge Qbei gleicher Eingabe in dasselbga®.

PART,:= PART;

fori:=0to m do
Bestimme die Partition; P= {Q'j ,...,Qi'ki} von Q; derart dafl3:
(0 vO[okil: 0g,q0Qj, : O alz): Ord[0,m]:

(3(g,27Qr 03(q',a1Qr )
und
O v,vOok:
(vav' O (0 q0Qj, : 0q0Q5,): Oalz, r,d1[0,m]:
(3(a,ay1Qr 1 o(q',af1Qs U r#s))
end;
PART :={ Qjj [ i0[0,m], jO[0,ki]}
until PART,; = PART;** Stabilisierung **
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end.

**

**

Sei P={Qo,...,Qn} der Wert von PART nach der Stabilisierung.

0  Fdr alle J[0,m] ist Q Reprasentant eindiquivalenzklasse [ von
3" bezuglich P (vgl. auch Satz 3.4).

O.B.d.A. gelte:

1. (@ ist Reprasentant vos][

2. 0O v0O[0,k], f,000,m]: ¢, seien die Reprasentanten allegJpmit
Xs, IL(A).

Man setzt:
A1:=(P2,01,Q0,F1) mit:
F1={Q+,} und
N(Qi,2)=Q = [x]=[xia]
A; ist derminimale vollstandige deterministische endlicReitomat mit
L(A1)=L(A).

Falls P einerzustand Qenthalt mit Q JF; und [ alX: 6:(Q;,a)=Q,
dann setzt man:
e A :=(P.SZ 8 ,Q F), mit

P = P-{Q} und
81 PxZ - P mit: 0(q,a0PxZ: 31(q,8) =51(q,2) .

und
. A'= A1 sonst

40
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Beispiel
(zur Minimierung der Zustandsmenge eines endlichen Automaten)

Betrachte folgenden vollstandigen deterministischen endlichen Automaten A:

0
1

Erzeugte Sprache: (0+D1L1.

Wir wollen nun den minimalen DEA A' nach obigen Algorithmus konstruieren.

Initialisierung: B :={{q 4},{0 0,%1,% 8} = {Q 1,Qo}

Gesucht wird eine Partition vonp(Da:
1) ) 9(a30)0Qo, d(as1)HQy
i)  0i0{0,1,2}: O adz: &(qi,a)1Qo
2)  9(0s1)=Qu, UiH0,1,2}: 8(ai,1)0Qo

0 Pr={{q4}{d3}{d 0,01 ,%}} = {Q 2,Q1,Q0}

Partition

Gesucht wird eine Partition vony(Da:
1) ) 9(a1,0)0Qo, d(a1,1)HQ1
i)  0Oi0{0,2}: O alz: &(qgi,a)1Qo
2)  9(au1)=Qu, 0i0H0,2}: 3(q;,1)HQo

0 P :{{q 4}’{q 3}’{q l}’{q 0 ’Q2}} = {Q 3’Q2’Q1’QO}

Partition

41
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Da: O x{0,1}: &(qo ,x)=0(02 ,x) gibt es keine weitere Partition.

Die Ubergangsfunktiod bildet nun jeden Zustand jeder Mengg 190,...,3,bei gleicher
Eingabe in dasselbe @b. Wir erhalten also die Ubergangsfunkides neuen Automaten
A' dadurch, daflwir die Funktiond auf einen beliebigeZustand aus jeder Menge;,Q
i=0,...3, anwenden und nachschauen, in weldeerMengen @, j=0,...,3, dasErgebnis
liegt:

3(0o.0)=a 0 Q1

(0o, 1)= U Qo

3(01,0)=a1 U Q1

O(a11)= 0 Q

3(02,0)=an U Q1

3(02,1)=p U Qo

3(a3,0)=a1 0 Q1

3(as,1)=as 0 Qs

0(04,0)=cn U Q1

3(ds,1)=p U Qo

Der neue Automat ergibt sich somit zu:

1 0

0 AN
0 JE 1
— —_— SN —»

0
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In Abschnitt 4.1.1 und 4.1.2 werden wir zwei (nichtdeterministische) Verfaiure8/ntax-
analyse vorstellen. Sie habeéen Vorteil,dal3sie einfach zu implementieren sind, allerdings
mul3 man dafir aber lange Laufzeiten (exponentiell zur Wortlange) in Kauf nehmen.

Die Konsequenz ist die Entwicklung anderer Verfahren, waszun3heorie der Syntax-
analysefuhrt. Allerdings musserdazudie uns bekannten endlichéwutomaten erweitert
werden. Denn kontextfreie Grammatiken kdnnen nicht eedlichenAutomaten erkannt
werden, dalie Klasseder vonendlichenAutomaten akzeptierten Sprachecht kleiner ist
als die Klasse der Sprachen, die von kontextfreien Grammatiken erzeugt wird.

Wir werden zeigendal3die Klasse vorSprachen, die von (nichtdeterministischen) Keller-
automaten akzeptiert wird, genau die Klasse der kontextfreien Sprachen ist.

4.1 Nichtdeterministische Verfahren zur Syntaxanalyse

Sei G=(N,T,P,S) mit:

N = {E,D,F}
T = {a+%0)}
P = {E:=E+D = E+D-~E (Regel 1)

E::=D = D~E (Regel 2)
D:=D*F = D*F ~-D (Regel 3)

D:=F - F-D (Regel 4)
F::=(E) o (E)~F (Regel 5)
F:=a o a—F (Regel 6)
}
S = E

Uberpriife, ob: w:a+o*a O L(G).
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41.1 Bottom-up-Analyse mit Backtracking

Sei w=wwo...W , P={P4,...,Bn}. Es wird versucht, w auf das Startsymbol S zu reduzieren.

S

W

Dabei wird das Paag,) in ein Paar (€) transformiert, wobei X(NOT)".
Es gilt: WIL(G) = (X,&)=(Sg).

Die Transformation erfolgt folgendermal3en:
Sei 1:=0, v :=€, W:=wi.

1)  Betrachte das Paar (XW...Wp), X=X1X2...Xx O(NOT)*, Xo:=¢, WO(NOT).
Sei X:=W.
FOR t:=k DOWNTO 0 DO BEGIN

(* es wird nun XWvon rechts nach links vollstandig reduziert *)

«  Reduziere Xso weit wie moglich.
Dabei wirddas Produktionensystem P={P.,Ry} von links nachrechts
nach einer passenden Reduktionsregel durchsucht; die Nudendre-
nutzten Regel wird flr das entsprechefdar abgespeichert, dafl die
Reduktionsschritte zurtickverfolgbar sind.
Es gelte nun %-* Z, Z nicht weiter reduzierbar.

e  X:=X;o Z (* Konkatenation *)

END.
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2)  Sei (X, Wi+1...Wp) das Paar, das durch Reduktion aus (XM{,wwy) entstanden ist.

a)

b)

c)

Beispiel

Falls (X, Wq1...Ww)=(X ,€), so Uberfilhre (X Wis1...W,) durch Shiften in

(X Wis1, Witz...Wn)Z( X W, Wiz2...W), i:=i+1 und fahre mit 1) fort.
Ist (X,£)=(Sg), so sind wir fertig. Es gilt: WL(G).
Es ist (Xg£)Z(Sg).

)

Es wird dieletzte Reduktion (mieventuell vorangehenden Shiftopera-
tionen) rickgangig gemacht und dananit der nédchsten Reduktions-
moglichkeit bei 1)weitergemacht.. Dieses Vorgehbazeicmet man als
Backtracking

Sind alle Méglichkeiten erschopft und is&w;...w, , so wird mit Rinkt
2ci) weitergemacht.

Das Paarg,w) wurde durch einfaches Shiften in das Paag)(¥berflhrt,
d.h. X=wy...w;,. Dann gilt: WIL(G).

Bottom-up-Analyse fur we+a*a; es wird versucht, w auf das Startsymbol E zu reduzie-

ren.

(s,0+0* )
L Shift

(a,+a*a)
| Regel 6
(F,+a*a)
| Regel 4
(D,+a*a)
| Regel 2
(E,+0* )
L Shift

(E+,0*a)
L Shift

(E+a,*a)
| Regel 6
(E+F,*a)
| Regel 4
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(E+D,*a) (*)
| Regel 1
(E,*a)

L Shift
(E*0)

L Shift
(E*a,g)

| Regel 6
(E*F.g)

| Regel 4
(E*D,g)

| Regel 2
(E*E.g)

O keine weitere Reduktion

moglich; E*EZ E
0  Backtracking

(E+D,*a)
| Regel 2
(E+E,*a)
L Shift

(E+E*0)
L Shift

(E+E*a,g)
| Regel 6
(E+E*Fg)
| Regel 4
(E+E*D.g)
| Regel 1
(E+E*Efg)

O keine weitere Reduktion

(*)

46

(E+D,*a)
| Shift
(E+D*,0)
| Shift
(E+D*a,¢g)
| Regel 6
(E+D*Fg)
| Regel 4
(E+Dg)

| Regel 1
(Eg)

0O  wiL(G)

maoglich; E+E*E£ E
0  Backtracking

(In beiden Fallen muf insgesamt bis (*) zuriickgegangen werden)

4.1.2 Top-down-Analyse mit Backtracking

Es wird versucht, das Startsymbol S auf w abzuleiten.

S

Dabei wird das Paag,g) in ein Paar (z,X) transformiert, wobel 3N T)", zOT".

Es gilt: WOL(G) = (2,X)=(Wg).
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Die Transformation erfolgt folgendermal3en:
Sei 1:=0, w =€, X:=S,a:=¢.

1) Betrachte das Paar ww; ,Xa), XON, aO(NOT)".
Leite X so weit wie moglich ab.
Dabei wirddas Produktionensystem P5{P.,R,} von links nachrechts nach einer
passenden Ableitungssregeldarchsucht. Passend heifl3t, dal3
. die Ableitungsregel ifhur Terminalsymbole enthalt, die auch in w vorkommen,
. Xa durch die Ableitung nicht langer wird als das Analysewort w.
Die Nummerder benutzteiRegel wird flr das entsprechenBaar abgespeichert, so
daf} die Ableitungsschritte zurtickverfolgbar sind.

2) Sei (W...w, ,73) das Paar, das durdkbleiten aus (v¢...w; ,X0a) entstanden ist,
X O(NOTO{e}), o O(NOT)".
a)  X=wi(0OT.
Uberfuhre (... , X a ) durch Shiften in (.. W1, o ), i:=i+1.
b)  X#wir1 OT O X ON.
Mache dieletzte Ableitung (mit eventuell vorangehenden Shiftoperationen)

rickgangig und fahrenit der nachstepassenden Ableitungsmdglichkeit bei 1)

fort.
Sind alle Moglichkeiten erschopft (d.h. X=S), dann gililG).

c) X=e.

O a =¢, fahre mit 3) fort.

3) a a=gundi=n.
O wOL(G).
b) ‘a=gund i#n.
Mache dieletzte Ableitung (mit eventuell vorangehenden Shiftoperationen)
ruckgangig, ersetzsie durch die nachste passemfleleitungsmaoglichkeit und
fahre mit 2) fort.
c) Fahre mit 2) fort.
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Beispiel
Top-down-Analyse fur we+a*a; es wird versucht, das Startsymbol E auf w abzuleiten.

(€.E)

| Regel 1

(s,E+D)

| Regell ()

(¢,E+D+D) Bemerkung: E::=E+Dnicht anwendbar, da (wegesiFreiheit) keine
Verkiurzungsregel vorhanden ist und somit E+D+D+D nitlethr auf
w=a+a*a abgeleitet werden kann.

| Regel 2

(¢,D+D+D)

| Regel 4

(¢,F+D+D) Bemerkung: F::=(E) nicht anwendbar, da "(" in w nicht vorkommt.

| Regel 6

(,0+D+D)

L Shift

(a,+D+D)

L Shift

(a+,D+D)

| Regel 4

(a+,F+D)

| Regel 6

(a+,a+D)

L Shift

(a+a,+D)

0 +#*

[0 Backtracking
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Insgesamt mul3 bis (*) zurtickgesprungen werden. Hier die darauffolgenden Ableitungen:

(,E+D)

| Regel 2
(¢,D+D)

| Regel 4
(¢,F+D)

| Regel 6
(s,0+D)

L Shift
(a,+D)

L Shift
(a+,D)

| Regel 3
(a+,D*F)
| Regel 4
(a+,F*F)
| Regel 6
(a+,0*F)
L Shift
(a+a,*F)
L Shift
(a+a*,F)
| Regel 6
(a+a*,a)
L Shift
(a+a*a,g)
O  wiL(G)
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4.2 Kellerautomaten

Durch die Poduktion S::=ab | aSb wird d&atz w=8b" erzeugt. E€xistiert keinendli-
cher Automat A, der®" fur dle nON erkennt, da A nueine feste (endliché)nzahl von
Zustanden besitzt.

Allgemeine Darstellung eines endlichen Automaten:

J quQ

Eingabe
Aber der wie folgt arbeitende Kellerautomat erkeribt a
Eingabe a [  gehe in Zustand q (schreibe a in den Keller)

Eingabe b [  gehe in Zustand ' (I6sche ein a aus dem Keller)

Allgemeine Darstellung eines Kellerautomaten:

L S/L
J =T
L: Lesen
S: Schreiben
Eingabeband Keller

Es gibt 1-Weg- und 2-Weg-Kellerautomatesie unterscheiden sicturch die Bewe-
gungsrichtungen des Lesekopfes auf dem Eingabeband.
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42.1 (Nichtdeterministische) 1-Weg-Kellerautomaten
Definition 4.1 Ein 1-Weg-Kellerautomat (1KA, KA)
KA=(Q,T,I,0,00,Z0,F), wobei:

Q : endliche Zustandsmenge

T : Eingabealphabet

r : Kelleralphabet

O&: QxI*x(TU{e}) - O (QxI)

0o UQ : Startzustand

Zo Ol . Kellerstartsymbol

FOQ : Menge der Endzustande.

Bemerkung

51

ist ein  Tupel

0(g,Z£)=(q,a1...0) bedeutet: Der Kellerautomat KA im Zustand q wnitlZ alsoberstem
Kellersymbolersetztunabhangig vowler Eingabe dasbersteKellersymboldurchaji...ap ;

der Lesekopf wird nicht vorangeschoben.

Definition 4.2 (gy,x)JQx"xT* heiRtKonfiguration wobei:
g : momentaner Zustand
y : momentaner Kellerinhalt

X . noch nicht verarbeitetefeil der Eingabe, wobeider Lesekopfauf dessen ersten

Symbol steht.

Definition 4.3 Seien q,§1Q, a0+, B,yOr", adTO{e}, xOT" . Dabei bedetet:

alJT : Eingabezeiger wird bewegt
a=t : keine Veranderung der Eingabe .

Dann: (qya,ax) |0 (9'yB.x) := (q'B) U d(q,a,a) .

|O * sei die transitive Hulle voii] .
|O " sei die transitiv-reflexive Hiille voii]
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Definition 4.4 Sei KA=(Q,TI,5,00,Z0o,F) ein Kellerautomat[iF, Q.

a)  WOT" wird unter Erreichen eines Endzustandes akzeptiert

te (qo.Zow) |0 (f,y,€).
b)  wOT" wird unter Leeren des Kellers akzeptiert

o (go.Zo,w) [0 " (q£.€).

Satz 4.1 Sei G=(N,T,P,S) eine kontextfreie Grammatik. Dann existiert ein Kellerautomat
K, der einen Satz unter Leeren des Kellers akzeptiert, mit L(G{K5.L

Beweis
Sei K:=({q},T,NOT,3,q,S,9) mit:
1. OA:=aUP,a=a;...0n: 8(q,A,) enthalt (gotp...01)
(obersteKellersymbolwird durchay,...a1 ersetzt Reihenfolge beachten)! d.h. das
am weitesten rechts stehertsgmbolvon a kommt alserstesSymbol aufden Keller;
entspricht: Ableitung)
2. 0ObOT: 8(q,b,b) = {(ge)}
(oberstes Kellersymbol wird geldscht; entspricht: pop)
g.e.d.

Bemerkung

Dieser Automat erzeugt eine Linksableitung fur das Analysewort.

Beispiel
Betrachte G=(¢,t},{V,+,*},P, a) mit P={ a::=t1 | a+t, 1::=V | %V } (vergleiche auch
Seite 25).

Dann existiert ein Kellerautomat K mit L(G) =(K).
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Betrachte w:=V+V*Vv L(G). Dann durchlauft dieser Kellerautomat K folgende Zusténde:

07 O [ 0 0y O
Dv L N D/GD D\/rDﬁ DvvD
0. O N N Ov + 0O
Oy o O 1, 10 (1, T [ Oy . O
0, O 0O O O O O O

o 0, O 0, . O O, , O
ov.0 - 0O O ° Or.0 " [Or=+0
Os < 0O Oy . O Oy v O Oy v O
O O O O O O
O O O O 0O 0O

S Ov+<0 ° O 0O° 0O O
D*VD DVVD DSSD

O wiL(G)

Satz 4.2 Gegeben sei eine kontextfreie Grammatik G=(N,T,P,S). Es existiert ein Keller-
automat K, der einen Satz unter Erreichen eines Endzustandes akzeptiert, mit:
L(G) = Ly(K).

Beweis

Sei K := ({q,f},T,I0,9,%,{f}) mit:

M= NOTO{$}, $ONOT)

o 1. ObdT, Xdr: 9qg,X,b) ={(g,Xb)} (entspricht: Shiften)
2. UOA:z=a0OP: 9(qg,a,c)enthalt (g,A) (entspricht: Reduktion)
3. 9(q,$S¢) = {(f.e)}

g.e.d.

Bemerkung
Dieser Automat erzeugt eine Rechtsreduktion fur das Analysewort.
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Beispiel
Betrachte G=(&,t},{V,+,*},P, a) mit P={ a::=t1 | a+1, 1::=V | T*V } ( vergleiche auch
Seite 25).

Dann existiert ein Kellerautomat K mit L(G) 5(K).

Betrachte w:=V+V*VU L(G). Dann durchlauft dieser Kellerautomat K folgende Zusténde:

7 H HH OO0 ELE

»n <
©@H —
»Q

$

va +<
LI oM ™

N Ny B

(T

—

1 Y e R o

©»Q + A

(00 LRED [

©»Q + A

1 HH
= s
4 BB
0 5
1 BB

0 O R o |

»Q

0 wOL(G)

Satz 4.3 Sei LK) die von einem nichtdeterministischen Kellerautomaten K akzeptierte
Sprache, wobei K Séatze unter Leeren des Kellers akzeptiert. Dann ist L eine kontextfreie
Sprache.

Beweisskizze:

Sei K=(Q,TTl",8,00,Zo,F) der KellerautomaSei G=(N,T,P,S)einekontextfreie Grammatik

mit N als einer Menggon Objekternder Form [g,A,p]mit p,g aus Q und A aus und ei-

nem neuen Symbol S. P sei die Menge folgender Produktionen (in Greibach-Normalform):
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1) S:=[m,Zo,q] fur jedes gIQ.
2) [q,A,Om+]]:::a[q:|_,B]_,qz] [quBZsQS] [Qm,Bm,Qm+]] far q4,%,-.-,0m+1 O Q’ t"-::D-I-D{S}
und A,By,....B, O T, so dal’ (gB1...Bm) O 8(g,A,a) (gilt m=0, so lautedie Produk-

tion [q,A,q]::=a).

Fir den Beweis desafes istdie Kenntnis hilfreichdal3die Variablen undProduktionen
von G so definiertvordensind,dalReine Linksableitung in Gon einemSatz xeine Simu-
lation des Kellerautomaten K ist, wenn diesat der Eingabe xgestartet wurdelnsbe-
sondere entsprechelie Variablen, die in einer8chritt einerLinksableitung in G auftau-
chen, jeweils den Symbolen auf dem Kellen K zu dem Zeitpunkt, an dem K genawisb
von derEingabe geseherahy wie die Grammatik bereitsrzeugt hat. Anders gesagt: Die
Intention ist esdald aus [g,A,pyenau dann x ableitbar ist, wenn K infolgeir A durch
eine Folgevon Bewegungen, die im Zustand g anfangen und im Zustand p enden, von
seinem Keller I6scht.

Um zu zeigendalR L(G)=L(K)gilt, beweisen wir durch Induktion tUber die Schrittzahl in
einer Ableitung von G bzw. tber die Anzahl der Bewegungen in K, dal3

[q’A’p] "o X And (q1A’X) |D : (p’S’S)

(kompletter Beweis: Hopcroft / Ullman).
g.e.d.

Satz 4.4 Fur die Sprache L sind folgende Aussagen aquivalent:

1) L = L(K) fur einen Kellerautomaten K, der nauf denobersten Kellereintrag zu-
greifen kann und einen Satz unter Erreichen eines Endzustandes akzeptiert.

2) L = LK) fur einen Kellerautomaten K, der nauf denobersten Kellereintrag zu-
greifen kann und einen Satz unter Leeren des Kellers akzeptiert.

3) L =L(K) fur einen beliebigen Kellerautomaten K, der einen Satz unter Erreichen ei-
nes Endzustandes akzeptiert.

4) L = LK) fur einen beliebigen Kellerautomaten K, der einen Satz unter Leeren des
Kellers akzeptiert.

5) L=L(G) fur eine kontextfreie Grammatik.
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Beweis
1)0 3) trivial

3)0 1) Simulation eines Kellerautomaten K mit Zugriff auf beliebig vikdéersymbole
durch einen Kellerautomaten K' mit Zugriff nur auf das oberste Kellersymbol:
Sei K=(Q,TT,0,00,Z0,F) gegeben. Da inKeller eine beliebige Anzahl von
endlich vielen Symbolesteht, existiert eine Zahl Nder maximal bei einem

Arbeitsschritt gelesenen Kellersymbole. Ser$r:= (CfO{$} N.
N

Durch f:_[(l) r . r,
i=

f(yr,-.-¥) = (Y1,---¥i,8,-..,8), wobei Anz($)+i=N,
ist jedem gelesenem Kellereintragn K ein Kellereintragvon K' zugeordnet
(der Kellereintrag von K' ist also ein N-Tupel). Somit [af3t sich K' definieren als:
K':=(Q,TI"9,00,f(Zo),F) mit:
f, I wie oben,
3'(ay.a):={(p.f@) | (pa)D&(a,F(v),a)}

2)0 4)  trivial
4)0 2) Analog zu: 3)7 1)

3)0 4) Simulation eines Kellerautomaten Ker Worte unteiErreichen eines Endzu-
standes akzeptiert, dureimen Kellerautomaten Kler Worte unter Leeren des
Kellers akzeptiert:

Sei K=(Q,TT,0,00,Z0,F) gegeben.Setze K' := (QTT,d',ga,[,F") mit:

Q"= QHqga,0e}, 0a.0e U Q,

F = {aeh,

r.=rof{oy, oar,

5:=50{((9al8).(0Z)} 0 L {(@0e).(ee)}.

quQ
N

K' hat O als untersteKellersymbol. Nachdem Zauf den Keller geschrieben
wurde, arbeitet K' genauso wie K.ehh K einWort durchLeeren des Kédrs
akzeptiert hat, steht nur no¢him Keller, sodal? K' nurnoch in den Endzu-
stand zu springen braucht.
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4)[0 3) Simulation eines Kellerautomaten Ker Worte unter Leeren déllers ak-
zeptiert, durcteinen Kellerautomaten Kler Worte unteErreichen einegnd-
zustandes akzeptiert:

Sei K=(Q,TT,8,00,Z0,F) gegeben. Setze K' := (QTT,9',qo,Zo,F") mit:

Q= QHa}, q'Q,

F:=0,

=30 [ {ve @m0 U {@ye@e} .
fOF,yOT yor

Wurdeein Endzustand nach Abarbeitung des Eingabewortes errgihit,der
Kellerautomat K' in den Zustand g' iber und l6scht alle Kellersymbole.

5)0 2) Satz4.1
5)0 3) Satz 4.2
2)0 5) Satz 4.3

g.e.d.

4.2.2 Deterministische 1-Weg-Kellerautomaten

Definition 4.5 Ein Kellerautomak=(Q,T,I",8,00,Z0,F) heil3tdeterministisc{DKA), wenn
er folgende Eigenschaften hat:
Fir alle d2Q, &1TO{ €}, b{a,e} und fir allea,OrE mit:
i) (3 ist Suffix vona odera ist Suffix vonf3
i) (a,a)# (B.b)
ist
15(g.a.a)[ + §(a.B.b)| <1

Definition 4.6 Eine kontextfreie Sprache heiterministischwenn sievon einem de-
terministischen 1KAinter Erreichen eines Endzustandeskzeptiert wird.

Bemerkung

Eine Sprachedie voneinem deterministischeKellerautomaten unter Leeren désllers
erkannt wird, ist deterministisch, aber nicht jede deterministische Sprache wigihgon
deterministischen Kellerautomaten unter Leeren des Kellers akzeptiert.
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Definition 4.7 Eine deterministische Sprache L wird veimem deterministischen KA
unterLeeren des Kellerakzeptiert : = xyUL, xOL O y=¢ (Préfixfreiheit).

Bemerkung:
1. Fureine beliebigkontextfreie Sprache ist nicht entscheidbar s@bdeterministisch
ist.

2. Préfixfreiheit kann man zum Beisp@lirch Einfihren eine$Vort- (Satz-)Endesym-
bols erreichen (so zum Beispiel das $-Zeichen im Beweis von Satz 4.2 auf Seite 53).

Definition 4.8 Ein 1-Weg-KellertransduktoKT=(Q,T,U[",,q0,Zo,F) ist ein 1KA mit
Ausgabe, wobei U das Ausgabealphabet ist.
Die voneinemTransduktor M unter Ubergang @nenEndzustand definiertdbersetzung
ist gegeben durch:
UM) = {(x,y) | xOT*, yOU*, (tp,Zo,x,€) |0 * (f,y,e,y), f{OF}.

Die voneinemTransduktor M unter Leeren d&sgllers definiertdJbersetzungist gegeben
durch:

U(M) = {(xy) | xOT", yOU", (do,Zo.x€) I2 * (0’ €.2y), aUQ}-

4.2.3 Leistungsfahigkeit von Kellerautomaten

. L(INKA) O L(2NKA)
Beispiel: SeiL:={1n0"2" | =1}, dann L O L(1INKA), aber L OO L(2NKA).
Allerdings ist L keine kontextfreie Sprache (siehe auch Beispiel auf Seite 19).

. L(1DKA) O L(1INKA)
Beispiel: L ={01" | =1} O {0"12" | n>1}.
Bemerkung: Der 1NKA ist abgeschlossen gegentber Vereinigung, der DKA nicht.

. Nicht geklart ist die Frage, ob es kontextfreie Sprachen gibt, die nichEDEA
erkannt werden.
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Wichtig fur die Syntaxanalyse:

Der deterministische 1-Weg-Kellerautomazeptiert zwar nueine Teilmenge allekon-
textfreien Sprachergllerdings umfaldt diese Teilmenge die Syndax meistenProgram-
miersprachen.

4.3 Analysestrategien

Bei Anwendung eines ErkennungsiderZerteilungsalgorithmus auf eiWort w werden die
einzelnen Symbolgon w jeweils in einer bestimmten Reihenfolgelesen, inallgemeinen
von links nach rechts.

Wird dabei nach jedem Lesen eines Symhals w festgestellt, ob dasisher gelesene
Teilstuck von w in L(G)liegt und welche syntaktiscHgtruktur es indiesem Fall hat, so
sprichtmanvon einemsequentiellen Erkennungbzw. ZerteilungsalgorithmuguchOn-
line-Algorithmu$. Wird dagegen nur ermittelt, ob wli{G) liegt und welche syntalgthe
Struktur w indiesem Fall ht, so sprichtman von einem Off-line-Erkennungs-bzw. -
Zerteilungsalgorithmus.

Die verschiedenen Methoden zur syntaktischen Analyse kdnnen danach klass#idiert,
in welcher Reihenfolge verschiedene Teilstruktudem syntaktischenStruktur, d.h. des
StrukturbaumseinesWortes erkannt werden. Jedmichen Klasse voAnalysemethoden
liegt somit eingeweils charakteristische Analysestrategie zugrunde; darunter henster
eine bestimmte einheitliche Vorgehensweise bezuglehReihenfolge, inder bestimmte
Teilstrukturen erkannt werdemie einer Analysestrategie zugehérig&nalysemethoden
unterscheiden sich im wesentlichéadurch, invelchemMalie Infomationen tber bereits
bekannte Teilstrukturen zum weiteren Aufbau der Struktur herangezogen werden.

Im folgenden soll zunachstin Uberblickiiber die wichtigsten Analysestrategien gegeben
werden. Wir unterscheiden dabei zwischen
. Tabellenstrategien
(z.B. derAnalysealgorithmus von Cocke-Kasami-Youngder dasAnalyseverfahren
von Earley)
und
. ableitungsorientierten Strategien
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4.3.1 Tabellenorientierte Analysestrategien

Bei den sogenannt@rabellenmethodererfolgt die Buchhaltung tber die bereits erkannten
Teilstrukturen in Tabellenform. Charakteristisch fur die hier einzuordneM@¢inoden ist
folgendes Prinzip:

Man gewinnt systematisch Informationen Ubadgliche Ableitungsstrukturen
fir umfassendere Teilstlicke desanalysierendefVortes aus in entsprken-
der Weise ermittelten Informationen tber kleinere Teilstlicke.

Diese Methoden arbeiten somit nach dem Prinzip der "Dynamischen Programmierung".

Eine mdgliche Vorgehensweise ist zum Beismgal3man beider Analyse einesVortes w
zuerstAbleitungsbdume zu allefieilworten der Lange 1 und danmduktiv fortschreitend
nacheinander Ableitungsbdume filnmer lAngere Teilworte von w bestimmhbis man
entweder einen Strukturbaum von w findet oder feststellt, dal3 es keinen gibt.

43.1.1 Analysealgorithmus von Cocke-Kasami-Younger

Eingabe: Grammatik G in Chomsky-Normalform, w=tt, .
Ausgabe: Analysematrix und Meldungtiv(G) oder WiL(G)

fori:=0to n-1 do
mii+1 := {AON | A=ty O P}
for d:=2 to n do
for i:=0 to n-d do
begin
J:=i+d;
mij ;= {AON | Ok, i<k<j: OBOmj k- OCOmy ;- Az=BC O P}
end;
if SOmg n then
wlL(G)
else
wlL(G);
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Beispiel

Sei G=({S,A,B},{a,b,c},P,S) mit P={S::=SA | a, A::=BS, B::=BB | BS | b | c} .
Betrachte: w:=abacba.

Die zugehdrige Analysematrix lautet:

0| 1| 2| 3| 4| 5| 6
0 - - | s| -| -| s
1 - | - | B|AB| B| B |AB
2 - -] -1s| -] -|s
3 -] -] -]-1B| B|AB
4 -l - | -] -]-]8B|AB
5 -l -l -1 -1-1-1s
6 - - - - - - -

SOmpe O WIL(G)

Satz 4.5 Sei G=(N,T,P,S) eine kontextfreie Grammatik in Chomsky-Normalform und
w=ty...ty OT". Sei My=(m;; ) die konstruierte Analysematrix. Dann gilt fir alle&J®:
Almy = A% S tivg tivo oo

Beweis
Induktion tber d=j-i:

1. Schleife:  Betrachte jmit j-i=1.
Fir diese Elemente islie Aussage sicher richtig, da in dieser Diagonalen
genau diese Nichtterminalen gesammelt werden.
2. Schleife:  Sei#2 und Aussage ist richtig fur alleqm mit: 1<j - i <d, d=j-i>0:
Alm; < 0Kk, i<k<j: OBOmy : OCOmy; - A::=BC O P.
Aussage gilt fur B und C. Daher:
A - BC "5 ti41..%«C "= ting N QTS ¢
g.e.d.
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Aufwandabschéatzung

Satz 4.6 Die Berechnung von Mfir ein gegebenes &kt w mit |w|=n benétigt O(F)
Schritte.

Beweis

1. Schleife:  Die Bestimmung einer Komponentg = {ALCN | A=t O P} ist unab-
hangig von n
O Aufwand =g

2. Schleife:  Eine Komponente mmit j-i=d > 2:
Mik
Mk
O Aufwand =e¢
Anzahl der rj ist (n+1-d).
Der Gesamtaufwand betragt somit:

E(d-l) Paare Uberprifen (unabhangig von n)

n
cr*n +c* ) (n+1-d)(d-1)
d=2

< c*n + c* %O(n2)
d=2
< c1*n + c*O(n3)
=0O(®)
g.e.d.

Bemerkung:
Es kann gezeigt werden, daf3 der Aufwand zur Berechnung yos ®I(r-9) ist.

. nZ+n
Satz 4.7 Der Speicherbedarf betragtT Elemente. Jedes Element enthalt hdchstens

IN| Zeichen.
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4.3.2 Ableitungsorientierte Analysestrategien

Ableitungsorientierte Analysestrategien sidadurch gekennzeichnetald sie unmittelbar
auf die Konstruktion einefbleitung des zuanalysierendefVorteshinzielen. Ihnen liegen
feinere Unterteilungen von Strukturbaumen in Teilstrukturen zugrunde.

Um dieses zu erlautern, betrachten wir zunaehstvon der kontextfreierGrammatik
G=(N,T,P,S) erzeugtes Wort w, einen zugehorigen Strukturlzaund in diesem eine feste
Verzweigung, bestehend awsnem Knoten und seinen direkten Nachfolgern.Diese
Verzweigung beschreibt die Anwendung eiReoduktion, etwa A::e, mit a=A;...Ap fur
ein 0 und A O(NOT) fur 1<i<p. Die herausgegriffene Verzweiguhgsteht also aus ei-
nemKnoten, demit A markiert, ist undseinendirekten Nachfolgern, dienit A; bis A,
markiert sind.

S

Vorstruktur
A

Rechtsstruktur

Nachstruktur

Linksstruktur

It

Durch dieseFixierung einer festen Verzweigung udér zugehorigerAnwendung einer
Produktion wirdt in Teilstrukturen zerlegt. Dazu betrachten wie Klassets aller
Strukturbdume zu Gglie Anfangsteilbaumevon t sind und den fest herausgegriffenen
Knoten A als Endknoten haben. Diesbaben Endschnittbildeder Form: [Ar mit
L,rO(NOT)”" und beschreiben Ableitungen fuf S IAr.
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Seityin dereindeutig bestimmt&trukturbaum irta mit minimalerkKnotenzahl, und (Ar,
sei sein Endschnittbild. Wir nennen

I : denreduzierten Linkskontext

rr : denreduzierten Rechtskontext
zur betrachteten Anwendung der Produktion &::=

Seitnax dereindeutig bestimmt&trukturbaum irra mit maximalerkKnotenzahl, und (Ar;
sei sein Endschnittbild. Dann singd OT". Wir nennen

l¢ : denterminalen Linkskontext

It : denterminalen Rechtskontext
zur betrachteten Anwendung der Produktion &::=

Seitpe €in beliebigherausgegriffener Strukturbaumtg, undIAr sei sein Endschnittbild.
Dann gilt:

* *
Sk

Iy
und

N - r’=r.

Die fest herausgegriffene Anwendung einer ProduktioncAbestimmt inder betrachteten
syntaktischen Struktur von w somit 4 Teilstrukturen:

- die Vorstruktur. Sie entspricht der Ableitung: * S I, Ar,

- die Linksstruktur. Sie entspricht der Ableitung: ;" & I

- die Rechtsstruktur. Sie entspricht der Ableitung:” -+ r;

- die Nachstruktur. Sie entspricht der Ableitung:a * - o

Die folgenden Analysestrategien sii@durch charakterisieipwieweit die zu einer festen
Anwendung einer duktion gehdrigen Teilstrukturen fur das Erkennen der Adweg
dieser Produktion jeweils erkannt sein mussen:

- Linksstruktur total erkannt: Analyse von links nach rechts

- Rechtsstruktur total erkannt: Analyse von rechts nach links

- Vorstruktur total erkannt: Top-down

- Nachstruktur total erkannt: Bottom-up

(Kombinationen sind moglich)

Wir beschranken uns im folgenden auf die Analyse von links nach rechts.
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43.2.1 Deterministische Bottom-up-Analyse (kanonische Reduktion)

S

AN

Betrachte folgende Situation:

Bisher sei ein Prafix x von w=xr ayflA reduziert worden, wobei:
1) yZe (mindestens eine Reduktion)

2) y=IA, AON, A ist beim letzten Reduktionsschritt entstanden
3) Analyse ist noch nicht abgeschlossen

bekannt

Fir die zu reduzierende Teilzeichenreihe yogilt dann:

1. Sieist ein Suffix vory
oder

2. Sieist ein Suffix vory, gefolgt von einem nichtleeren Prafix von r (sonst wiirde gegen
die kanonische Vorgehensweise von links nach rechts verstol3en).

Definition 4.9 (y,r) heil3taktuelles Paarwobei: y : Kellerinhalt
r : noch nicht gelesene Eingabe.

Eine Rechtsreduktion voni.(G) kann beschrieben werden durch Uberfiihrung eom)(
auf (Sg) durch die Schritte "Shiften" und "Reduzieren”. Dabei bedeutet:

"Shiften" . nachstes Zeichen von w lesen und auf den Keller legen.
"Reduzieren : eine Produktion auf die obersten Kellersymbole anwenden.
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Wir definieren:
Definition 4.10 Sei G eine reduzierte kontextfreie Grammatik.

1) Zu jedem A:= O P definiert man als dieugehorigeReduktionsklasseie Raar-
menge:
Ra:=q :={(la,r) | ID(NOT)* OrOT* O S* - IAr - lar}

2) Als Shiftklasséezeichnet man die Paarmenge
Rshitt := {(I,n) | ID(NOT)* OrOT* O
OzOT+ O rOT*: DAz=a0 P: (Ir=lzr O(Iz, r )ORa:=a )}

Wenn die Reduktionsklassen einer Grammatik bekannt sind, kann eine deterministische
Bottom-up-Analyse anhand dieser Klassen durchgefuhrt werden:

Bei einemdurch ein aktuellesPaar {,r) gekennzeichneten Stawiér Analyse
einesWortes w mufd nur ermittelt werden, e pJPC{shift} existiert, mit
(v.r)ERp, undwenn ja, welche Elemente p diese Eigenschaft haben. Aus diesen
mul eines ausgewahiverden, und zwamach einer fest vorgegenen
Vorschrift, die fur jedeTeilmengevon FI{shift} das jeweils auszuwahlende
Element festlegt. Das ausgewéhlte Element p bestimmt dann, whnalgse
fortzusetzen ist. Sie ist ifRalle @JP mit einerReduktion belglich der Pro-
duktion p und inFalle p=shift mit einem Shifies erstefsymbolsvon r an das
rechte Ende vow fortzusetzen.

Auf dieseArt und Weise erhalt man ein Verfahrear deterministischemBottom-up-Ana-
lyse.Voraussetzung ist, daflan dieReduktionsklassen kennt und fur jedes aktuelle Paar
(v.r) undjedes pIPL{shift} (in gentgend einfacher Weise) entscheiden kannygbi R,

liegt oder nicht. Der Aufwand zur Entscheidung dieser Frage ist jedochallgemeinen
vergleichbar mit dem Aufwand flr dkenalysedes Wortes w selbsbamit erscheint auch
die Realisierungler deterministischen Bottom-up-Analyseit einer Steuerung durch die
Reduktionsklassen fibeliebigekontextfreie Grammatiken nichit vertretbarem Aufwand
realisierbar.
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Der Entwicklung deterministischer Methodeuar Bottom-up-Analyssoll deshalb folgende
Idee zurgrunde gelegt werden:

Man versucht, Obermengen, @er Reduktionsklassen, R plJPU{shift}, so zu
finden,dalRdie Steuerung defnalyse anhandieser Obermengestatt amand
der Reduktionsklassen durchgefiihrt werden kaBai einem durch ein
aktuelles Paary(r) gekennzeichneten Stadér Analyse einesVortessoll also
jeweils in einfacher Weisermittelt werden kdnnen, fur welchélpLl{shift}

das Paaryr) in G, liegt. Mit einer entsprechenden Aktion soll die Asa
dann jeweils fortgesetzt werden.

Diese Steuerunganhandder (bermengen ermoglicht eine deterministische Analyse nur
dann, wenn ausgeschlossen ist, dal3 ein aktuelles Paar gleichzeitig zwei Obermeanggen O
Op flr verschiedene Elemente plpU{shift} angehdrt, aber nur inerder zugédrigen
Reduktionsklassengind Ry liegt. In diesem Fall kdnnte die zur korrekten Fortsetzung der
Analysedurchzufiuhrende Aktion anharter Gbermengen nicht eindeg identifiziert und
somit die Analyse nicht deterministiscldurchgefiihrt werden. Derartig€alle sollen
ausgeschlossen werden durch die Forderung, dal3 die Obermengen disjunkt sind, d.h. :
O p,p'0 PO{shift}, p#p": G, nOpy =@ .

Hier ergibtsich die Frageunterwelchen Umstanden zu den Reduktionsklassg®ber-
mengen Q existieren, welche paarweise disjunkt siber folgendeSatz bereitetlie Ant-
wort vor.

Satz 4.8 Sei G=(N,T,P,S) eine reduzierte kontextfreie Grammatik.
G ist eindeutig - ) ~(S*- S
und
iy Op,pOPO {shift}, p£p: Ryn Ry=0@.

Beweis
g - w
0

"O"  Geindeutigd -(S*- S), denn sonst: S SD+ S

Widersprucheur Eindeu-

tigkeit.

Annahme: p,p' 0 PO{shift}, p#p’, (la,r): (la,r)0Rp U (la,r)0Ry , dann Wider-
spruch zur Eindeutigkeit.

Insgesamt folgt i) und ii).
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"O"  Beweis durch Kontraposition:
Sei G ist mehrdeutig (dann mul3 eine der beiden Bedingungen verletzt sein.
Sei SI(NOT)* mit Sg— Ug—~ s und Sx— Vg S. s ist ein&Satzformmit 2
verschiedenen Rechtsableitungen.
O s=g8 mit (s1,%)0RpNRy, also RnRy# @.
Insgesamt folgt[d ".

g.e.d.

Korollar 4.1 Fur eine beliebige kontextfreie Grammatik ist nicht entscheidbar, ob die zu
verschiedenen Elementen p]pL{shift} gehdrenden ReduktionsklassepnRd Ry dis-
junkt sind.

Bemerkung:
Sei G=(N,T,P,S)eine reduzierte kontextfreie Grammatik, deren Reduktionsklassgn R
pOPO{shift}, paarweise diskjunkt sind. Dann ist das Bestehen einer Beziehurig- A
fur ein AN nicht ausgeschlosseoch folgt aus A" — A fur ein A#S stetsauch St - S.
Liegt ein solcher Rll vor, dann ist die Grammatik @war mehrdeutig, abelie vonihr er-
zeugte Sprache L(G) ist eindeutig. Denn:
Aus der Disjunktheitder Reduktionsklassen folglal3jede Ableitung eineVortes w, in
der ein Zyklus A* - A oder S*— S auftritt, die Form:

S*t- At LS*L, At w oder Sf- S*- S*tL w
hat. Weiter giltdalBmanaus Geine aquivalente eindeutige Grammatik bergitsch Strei-
chen aller Produktionen erhélt, die das Startsymbol S auf der rechten Seite enthalten.
Ein einfaches Beispiel liefert die Grammatik:

G=({S,A}{a},{S::=A, A::=S, S::=a},S) mit L(G)={a} .

Kommen wir zulick aufdie Frage nacller Existenz disjunkter Obermengen,,@Bedin-
gung (ii) des Satzes ispffensichtlich erfillt, wenn ObermengenyRy,, pLPL{shift},
existieren mit:

OpnOp = @ flr p,plPO{shift}, p#p" .
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Wir erhalten damit das folgende Korollar:

Korollar 4.2 Sei G=(N,T,P,S) eine reduzierte kontextfreie Grammatik.
G ist eindeutig = ) -(S*t- 9)
und
i) es gibt Obermengend R, , pdPO {shift}, der-
art, daBd p,pdP0{shift}, pzp": Opn Op =@ .

Dieses Korollar zeigtdaReine determistische Bottom-up-Analyse det Grundlagedis-
junkter Obermengeder Reduktionsklassen nur fémdeutige kontextfreieGrammatiken
moglich ist.
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Algorithmus: Deterministische Bottom-up-Analyse

Eingabe: - reduzierte kontextfreie Grammatik, die Regeln sind mit 1 bis |P| numeriert

- disjunkte Obermengengerart, dafir jedesPaar ¢,r) und flr jedes p
entscheidbar ist, oly,()JOp
- wOT”

Ausgabe: - WIL(G) O Reduktionsschritte

OEndlosschleife
- wiL(G) O EFehIermeIdung

var ap, apyt; (* ap = aktuelles Paar *)

begin
ap

=E,w);

repeat

aPait -=ap;
if "ap O Ospire 0 ap=(x,tr) fur ein XK(NOT)*, tOT, rOT" " then
ap:=(xt,r) fi;
if "P enthalt ein A= mit: apl Oa.=q U ap=0a,r) " then
begin
"Ausgabe der Markierung von Ap=;
ap:=(xAr)
end

fi

until (ap=(Sg)) or (ap=ag);
if ap=(Sg) then
wL(G)

els

end.

e
Fehlermeldung:
ap=(.,r), wobei ap in keiner Obermenge liegt
oder
ap=§,r)JOy , aber die entsprechenden Operatiosil nicht ausfiihrbad.h.
entweder (p = A:za undy hata nicht als Suffix) oder (p=shift und &
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Satz 4.9 Sei G=(N,T,P,S) eine reduzierte kontextfreie Grammatik, und sejgn O

pd PO {shift}, disjunkte Obermengen der ReduktionsklassemR folgenden Eigen-

schaften:

1) (ST~ 9)

2) Fir jedes piPO{shift} und jedes Paary(r) mit yO(NO T)" und T ist ent-
scheidbar, oby,r)JO, oder ,r)0J0, .

Sei WIT", dann gilt:

a) O wL(G) liefert der Algorithmus eine Rechtsreduktion von w.

b) [0 wIL(G) halt der Algorithmus entwedenit Fehlermeldung an oder er héalt tber-
haupt nicht an.

Beispiel
Sei G=({S,A,C},{a,b},P,S) mit: P={S::=A | C, A::=ab, C&F Es ist L(G)={abg}.

Reduktionsklassen

Rs:=a = {(A,€)}
Rs:=c={(C,e)}
Ra:=ab = {(abg)}
Re:= = {(¢,8)}

Rshitt = {(¢,ab),(a,b)}

Obermengen

Op= Ry flr pO{S::=A, S::=C, A::=ab}
Oc:= = Rcu= U {(bC"¢) | =0}
Oshift = Rohitt 0 {(&,0)}

Sei w:=b.

Dann: €,b) |0 (bg) |[O (bCg) |0 (bCe) O ...

[0 Algorithmus terminiert nicht (wegesmaProduktion)
O wOL(G).

Bemerkung:

Eigenschatft b) ist rechinbefriedigend. Deshalb igtanbemiht, zu Obermengen uberzu-
gehenpei denerder Algorithmus auf alle Fallanhalt. Genau diese Eigensclaftillen die
LR(k)-Obermengen.
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4.3.2.2 LR(k)-Analyse

Definition 4.11 Sei xJ(NOT)", kON.
- %(1 , falls x=x xo und |»¢|=k und %O(NOT)"
K= 50 falls [xkk
heiRtk-Anfangvon x ('look-ahead).

Definition 4.12 Sei G=(N,T,P,S)eine reduzierte kontextfreie Grammatik undiX. Zu
jedem pIPO{shift} definiert man alsLR(k)-Obermengeader Reduktiondassen R die
Menge

OF := {(vy) [YONNDOT)" OyOT* OONOR, : ky)=k(n)}-

Definition 4.13 SeiG=(N,T,P,S)einereduzierte kontextfreie Grammatik. G hellR(k)-
Grammatik falls gilt:
) (ST-9)
und
i) p,q0PO{shift}, pzq O O n Of = @.

Bemerkung:
Zwischenstufen zwischen LR(0) und LR(1):

SLR: simple-LR
und
LALR: look-ahead LR

Definition 4.14 Eine Sprache heilkiR(k)-Sprachewenn sievon einer LR(k)-Grammatik
erzeugt wird.

Eine LR(K)-Analysast die deterministische Bottom-up-Analyse (gemald Algorithmus) unter
Zugrundelegung der LR(k)-Obermengen.
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Strukturbaunt zum Analysewort w:

k(-f)

Dabei bedeutet: y : gekellerte Information
r : noch nicht gelesener Teil der Eingabe .

Zu jedemZeitpunkt bendtigmanzur Bestimmungder nachsten Aktiog (= Vorgeschichte

der bisherigen Aktionen) und den look-ahdad ersten KSymboleder nochnicht verarbei-
teten Eingabe.

Bemerkung:
Fiar LR(k)-Obermengen halt der Algorithmus flidla(G) immer mit Fehlermeldung an.

Satz 4.10Sei G eine LR(k)-Grammatiki,JN. Dann ist G eindeutig.

Beweis
G ist LR(K)-Grammatik

(S*-'S)
- nd
Lp,pOPO{shift}, p#p': O n OF = @
Of OR, S
K U0 Ryn Ry=@ 0O G eindeutig
OpI |:| Rp' D

g.e.d.
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Satz 4.11 Sei G eine reduzierte kontextfreie GrammatikNk
G ist LR(k)-Grammatik =

) —(S*-S)
und

L]
i) [Js&-TAT r- Tar=lar[ |0 I=T0A=A Oa=a .
L]

Ly =

Bemerkung:
Dieser Satz wird auch zur Definition von LR(k)-Grammatiken herangezogen.

Satz 4.14 Fir jede kontextfreie Grammatik G=(N,T,P,S) und jedeN kst entscheidbar,
ob G eine LR(k)-Grammatik ist.

Bemerkung:
Fur eine beliebigekontextfreie Grammatikc=(N,T,P,S)ist nicht entscheidbar, ob es ein
KON gibt mit: G ist LR(k)-Grammatik.

Jede Aktion ist abhangig vonund(y); «k(y) ist beschrankty im allgemeinemicht. Auf-
gabe ist es also, die beschréankten Informationen herauszufindensdremen mig(y) die
nachste Aktion bestimmen:

Definition 4.15 Sei G=(N,T,P,S) eine kontextfreie Grammayik(NOT)*, kCON

a) [A:r=ag.02,u] heiRtLR(k)-Auskunfzuy, wenn:
O Az=ap0 0 P:OIONOT), rOT" :

Sk - IAr g- logaor, mity=lay O uze(r).

b) Die Menge aller LR(k)-Auskiinfte zy bezeichnet man alsR(k)-Informationzu y
(Schreibweise:ly)).

c) Alskanonische Kollektiowon LR(k)-Informationen zyy bezeichnet man die Menge
J = {lk(y)2@ [YO(NOT)" } .
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u ::k (n

Eine LR(k)-Information gibt dariiber Auskunft, welche Reduktionen am rechten Rand von
madglich sind bzw. nach eventuellem Shiften von Eingabesymbolen an das rechte Epde von
moglich werden kdnnen und wie diese Reduktion vom look-ahead abhangt.

Satz 4.12 Fur jedesydd(NOT)" ist I(y) eine endliche Menge. Die kanonische Kollektipn J
ist eine endliche Menge.

Definition 4.16 Sei G=(N,T,P,S) eine reduzierte kontextfreie Grammaliky.k

Fur jedesyd(NOT)* sei Lfy) ;= {wOT" |y”" > w }. Lk(y) := k(L(y)) heiRBtk-Anfangzuy
(Firsti(y)).

Fur jedes AIN sei F(A) := { wWOT" | OIO(NOT)" : S™ = IAw }. F(A) := k(F(A)) hei3tk-
Folgemengevon A (Followg(A)).

Satz 4.13(Hauptsatz tberLR(k)-Grammatiken) Sei G=(N,T,P,S) eine reduzierte kon-
textfreie Grammatik, (KN
Dann gilt fur jedes Paan(y) mityO(NOT)" und y1T":

a)  (y)DOk=a « [A1=ae, Ky)]DIY)
b) (y,y)DO§hift = O[Az=a.a,v]0 Iky): vOKT) O 1(a)0TO  k(y)OLk(02 V).
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Bemerkung:
Der Satz besagt, dd@r jedes aktuell®aar ¢,y) und pJPC{shift} die Zugehdrigkeit von
(y,y) zu d bereits durch p, die LR(K)-Informatiog(y) undk(y) bestimmt ist.

Beweis:
a)  (y)Ok= = ONRa=a KNZKY)
efinition
= O(a,n): IONOT)" OrOT* OSk - IAr - lar
Definition
e A=, k)] OIY)
efinition

b) "O"  Sei[A:=01.02,v]Olk(y) mit obigen Eigenschaften
O OIONOT), 0T : SR IAr - laaar=yoor und v(r)

O Ein Paary,y) mit «(y)OLi(02r)=Li (02 V) ist aus Ghit .

"O"  Seify,y)0OSh O  OrOT*, IOINOT), 20T+, Az=a O P;
S R - IAr g lar=yzr mitg(y)=k(zr).

1. Fall:

-

N

z ist Suffix vona. Wahle als Zerlegung vam a=a1.0, mita,=z
O [Az=ag.02, k(N] O lk(y)
zOTY O 1(02)OT und aulBerdemy(as k(N))={k(znN}={ k(y)}-

<<
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2. Fall:

W e I a

S z 'l

a ist echtes Suffix von z
O vyist echtes Prafix von |
O I#e und S - IAr, IAr - S

O On=1: Ow; D(NDT)*, I<isn: Swgp R—» W1 R— ...rR— Wp=IAr g lar.

P
—
—

Seien{| O(NOT)*, Aj ON, r; OT" derart, daB w=l; Aj rj fur 1<i<n. Sei nun j
die kleinste ZahHberart, daly echtes Prafix von ist fur dle i mit j<i<n .
Dieses j existiert, da zumindest die Zeichenfolgéy als echtes Préfignt-
halt. Offensichtlich gilt &j<n.
[0 Jedes y, <i<n, ist darstellbar durch: jw= yoAir; = A;r; fur ein
&O(NOT)*, Ai{ON und §OT".

Betrachte nun:
SR- Wi =IAT g w=lar =y Ajr; s - IAr g lar=yzr

O MsM.

Da [lo'| > ;| > V|, existiert eine Zerlegungona' ina'=a; a, mit f'ag =y
und fi,|>0
O [Au=ag.0p ()] O lk(y) und es gilti(y) = k(zr) O Li(az k(r)).

Bleibt zu zeigeni(a, )UT. Dazu betrachten wir:
Wi =Yoo ' =YOiAjlj R— W1 = YOj+1 Aj+1lj+1

- o> Wn=YOhAr - yzr
Ojsisn: 6| >0 0 1(az) =1(§) = ... =2(0n) =1(2) O T.

g.e.d.
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Definition 4.17 Sei G=(N,T,P,S) eine reduzierte kontextfreie Grammatik/ k. Eine
Menge J von LR(Kk)-Informationen heikinsistentwenn fir jedes | aus J gilt:

[Ar=a.g,u], [A:=a'r.a'2,v] O I mit 1(a'2 )N und WLy(a'av)
O [A:=a.g,u] = [A=a'17.0,V].

Bemerkung:

1. 1(a'2)0N bedeutety(a'2)OT oder 1(a'2)=¢, d.h.a's=¢.

2. Konsistenz von J heif3t: Kein | in J enthalt verschiedene LR(k)-Auskinfte der Form:
[A:=a.g,u] und [A":=0'".€,v] mit u=v
oder
[Ar=a.g,u] und [A":=0'1.0'2,v] mit 1(a'2)OT und Wlg(a'zv).

Aus dem Hauptsatz folgt: Fur jedegsy] gilt entweder yy) O Oh:=a
oder  {,y) O Obnitt.

Korollar 4.3 G=(N,T,P,S) ist LR(k)-Grammatik-
) ~(ST- §)

und
i)  die kanonische KollektioncJst konsistent.

Daraus ergibsich ein Entscheidungsverfahren, foib gegebenes k die Grammatik éte
LR(K)-Grammatik ist:

1.  Uberprufung, ob —~(S- S).
2. Bestimmung vonJ zu G.
3. Uberpriifung der Konsistenz vop.J
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1. Schritt: Uberpriufung, ob ~(S- S) .

a)

b)

Algorithmus: " e-Ableitungen”

Eingabe: kontextfreie Grammatik G=(N,T,P,S)
Ausgabe: Menge aller BN mit: A" - €

begin
E={A| A= 0P}
while "OA::=B1...Bny O P :nel DAOE OO 1<ism : B E " do
E := E0{A}
end.

Algorithmus: "zyklisches Axiom"

Eingabe: - kontextfreie Grammatik G=(N,T,P,S),
- E={AON | A" g},
- S

Ausgabe: "S zyklisch" oder "S nicht zyklisch"

begin
var W, Wyt ;
W:=@;
repeat
Woait :=W,
W :=W0O{CON |OB::=pCy: B=SOBOW,
By O (NOT),
B'-e Dy - g
until W=Wgj;;
if SCOW then
write("S zyklisch”)
else
write("S nicht zyklisch”)
end.

Mit den Algorithmen a) und b) ist entscheidbar, ob: ®(SS) .

79
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2. Schritt: Berechnung der LR(K)-Informationen und der kanonischen Kollekgion J
a) Algorithmus: Berechnung von Ik(y)

Man ermittelt k(y) zunachst fur den leerdfeller y=¢ und dann induktiv fuiKeller
wachsender Lange.

Eingabe: - reduzierte kontextfreie Grammatik G=(N,T,P,S),
- YONNDOT),
- k[N fest

Ausgabe: i(y)

(1) Berechnung vork(e):
Ik(€) :={[S::=c.0,¢] | S::= U P};
repeat
z:=ly(e);
for " jedes A,BIN, 3,0 O (NOT)", udk(T") " do
Ik(€) := I(e) O { [B::=€.B,V] | [A::=€.Bd,u] U Ix(g),
B::= 0P,
vOL(du) }
until z=lx(g);

(2) Induktionsschritt zur Berechnung vqgﬂX) aus gegebenem(&) furein vy
O(NOT)*, XO(NOT), yX Prafix vony :

Ik(VX) ={[Az=aX.d,u] | AON, a,0 O (NOT)", udk(T") mit:
[Ax=a.X8,u] O Ik(y) }
repeat
z:=l(yX);
for " jedes A,BIN, a,B,00(NOT)", ulk(T") " do
(YX) = I(yX) O {[B:=e.fV]| [An=a.B5,u] O l(yX),
B::= 0P,
vOLk(8u) }
until z=l(y X);
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Algorithmus: Berechnung der kanonischen Kollektion &

1.  Man bestimmtye).
(€)@ O J = Ik(g)

2. Hullenbildung

Zu jedem k(y)OX und XO(NOT) bestimmt mani(yX).
k(YX)28 O J:=J 5 O Ik(yX)

Eingabe: - reduzierte kontextfreie Grammatik G=(N,T,P,S),
- kON

Ausgabe:

1) %:=9;

"Berechnung vonylg)";
if I «(€)2D then
J = I(€)
(* 1k(e) noch unmarkiert *)

(2) repeat
if "Jx enthalt eine unmarkierte Informatiogy)"” then
begin
for "jedes XJ(NCIT)" do
begin
"Berechnung voni(yX)";
if (1k(yX)29d) and (k(yX)J) then
Je 1= J O e(yX)
end;
"markiere die Informationy(y) in X"
end
until "alle LR(k)-Informationen sind markiert";
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Beispiel

Sei G=({S},{a,b},P,S) mit P={S::=SaSb, Stk
Behauptung: G ist LR(1)-Grammatik.
Beweis:

1. Schritt:  Offenbar: =(S" - S).

2. Schritt:  a)  Berechnung der LR(K)-Informationen

Berechnung von(g) :

Initialisierung: h(e):= {[S::=€.SaSkg],[S::=¢.€,€]}

Repeatschleife:

1. Durchlauf: k(g) :=11(e) O {[S::=e.SaSh,a],[S::s¢,a]}, da Ly(aSb)={a}
2. Durchlauf: keine Veranderung

O l1(g) = {[S::=e.SaSkx],[S::=¢.€,€],[S::=€.SaSh,a],[S::s¢,a]}

Berechnung vony(eX) fur alle XO(NOT)={S,a,b}:

Berechnung vory(S):
Initialisierung: h(S) := {[S::=S.aSlg],[S::=S.aSb,a]}
Repeatschleife: keine Verénderung

Berechnung vomy(a):
Initialisierung: h(@) =9
Repeatschleife: keine Verénderung

Berechnung vomy(b):
Initialisierung: h(b) =@
Repeatschleife: keine Verénderung
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Berechnung vom(yX) fur alle X({S,a,b}, y=S:

(Bemerkung: Die Berechnungen figra, y=b entfallen, da fur diesegilt: 11(y)=9)

Berechnung vom(SS):
Initialisierung: h(SS) =@
Repeatschleife: keine Verénderung

Berechnung vom(Sa):

Initialisierung: h(Sa) := {[S::=Sa.Slg],[S::=Sa.Sbh,a]}

Repeatschleife:

1. Durchlauf: 1(Sa) = k(Sa)ll {[S::=e.SaSb,b],[S::s.€,b]},
da Ly(b)={b}, L 1(ba)={b}

2. Durchlauf: 1(Sa) = (Sa)ll {[S::=e.SaSh,a],[S::s¢,a]}

3. Durchlauf: keine Veranderung

O [11(Sa) ={ [S::=Sa.Skg],[S::=Sa.Sh,a],[S::&SaSb,b],
[S::=c.g,b],[S::==.SaSh,a],[S::&¢,a] }

Berechnung vom(Sb):

Initialisierung: h(Sb) =@
Repeatschleife: keine Verénderung

Berechnung vom(yX) fur alle XC{S,a,b}, y=Sa:

Berechnung vom(SaS):

Initialisierung: h(SaS) :={ [S::=SaS.p],[S::=SaS.b,a],
[S::=S.aSbh,a],[S::=S.aSh,b] }
Repeatschleife: keine Verénderung

Berechnung vom(Saa):
[1(Saa) =@

Berechnung vom(Sab):
[1(Sab) =@
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Berechnung vony(yX) fur alle X({S,a,b}, y=SaS

Berechnung vom(SaSs):
[1(SaSS) =9

Berechnung vom(SaSa):
Initialisierung: h(SaSa) :={[S::=Sa.Sh,a],[S::=Sa.Sh,b]}
Repeatschleife:

1. Durchlauf: 1(SaSa) :=4(SaSa)l {[S::=€.SaSb,b],[S::s.€,b]}
2. Durchlauf: 1(SaSa) :=4(SaSa)l {[S::=e.SaSh,a],[S::s¢,a]}
3. Durchlauf: keine Veranderung

O 1i(SaSa)={ [S::=Sa.Sb,a],[Se5aSh,b],[S::s.€,b],[S::=.SaSh,a],

[S::=¢c.g,a],[S::=Sa.Sh,b] }
Berechnung vom(SaShb):

Initialisierung: h(SaSh) :={[S::=SaSbk.],[S::=SaSke,a]}
Repeatschleife: keine Verénderung

Berechnung vom(yX) fur alle XC{S,a,b}, y=SaSaly=SaSh

Berechnung von 1(SaSaS):

Initialisierung: h(SaSaS) :={ [S::=S.aSbh,a],[S::=S.aSh,b],
[S::=SaS.b,a],[S::=SaS.b,b] }
Repeatschleife: keine Verénderung

Berechnung von 1(SaSaa):
[1(SaSaa) :=

Berechnung von 1(SaSab):
[1(SaSab) := @

Berechnung vorny(SaShS):
[1(SaSbs) =@

Berechnung vom(SaSha):
[1(SaSbs) =@
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Berechnung vom(SaShb):
[1(SaSbs) =@

Berechnung vony(yX) fur alle X(){S,a,b}, y=SaSaS

Berechnung vom(SaSasSs):
[1(SaSaSS) =9

Berechnung vory(SaSaSa):
[1(SaSaSa) :={[S::=Sa.Sb,a],[S::=Sa.Sb,b]}
Repeatschleife:
1. Durchlauf: I(SaSaSa) :=(SaSaSa)l {[S::=€.SaSh,b],[S::s.€,b]}

2. Durchlauf: I(SaSaSa) :=(SaSaSa)l {[S::=c.SaSh,a],[S::s¢,a]}
3. Durchlauf: keine Veranderung

0 [1(SaSaSa) ={ [S::=Sa.Sb,a],[S::=Sa.Sb,b],[&SaSh,a],
[S::=¢c.g,a],[S::=.SaSb,b],[S::s.€,b] }

Berechnung vom(SaSaSh):

Initialisierung: h(SaSaSh) := {[S::=SaSha],[S::=SaSlz,b]}
Repeatschleife: keine Verénderung

Die von der leeren Menge verschiedenen LR(k)-Informationen lauten:
11(€) = {[S::=e.SaSkg],[S::=¢c.c,g],[S::=e.SaSbh,a],[S::&¢€,a] }

11(S) = {[S:=S.aSk],[S::=S.aSb,a] }

11(Sa) = {[S::=Sa.Slg],[S::=Sa.Sb,a],[S::&SaSh,b],[S::s.,b],
[S::=.SaSh,a],[S::s¢,a] }

11(SaS) = {[S::=SaS.k],[S::=SaS.b,a],[S::=S.aSb,a],[S::=S.aSb,b] }

[1(SaSa) = {[S::=Sa.Sh,a],[S::=Sa.Sh,b],[S:SaSb,b],[S::s.,b],
[S::=.SaSh,a],[S::s¢,a] }

[1(SaSh) = {[S::=SaSh,a],[S::=SaSlz.c] }

11(SaSaS) = {[S::=SaS.b,a],[S::=SaS.b,b],[S::=S.aSb,a],[S::=S.aSb,b]}

[1(SaSaSa) = 1[(SaSa)

[1(SaSaSh) = {[S:=SaSha],[S::=SaSl,b]}
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Das Ergebnis kann man auch graphisch darstellen mittelsléiieegangsgraphen

Y

[S:i=c.eg]
[S::=.£,a]
[S::=£.SaSk)
[S::=.SaSbh,a]

S

i

[S::=S.aSlz]
[S::=S.aSh,a]

a

i

[S::=¢.¢,a]
[S::=¢.g,b]
[S::=Sa.Slg]
[S::=Sa.Sh,a]
[S::=.SaSbh,a]
[S::==.SaSh,b]

S

i

[S::=S.aSh,a]
[S::=S.aSb,b]
[S::=SaS.lz]

[S::=SaS.b,a]

[S::=SaSlxg]
[S::=SaSlk,a]

a

i

[S::=¢.g,a]
[S::=¢.g,b]
[S::=.SaSh,a]
[S::==.SaSb,b]
[S::=Sa.Sh,a]
[S::=Sa.Sb,b]

, S

[S::=S.aSh,a]
[S::=S.aSb,b]
[S::=SaS.b,a]
[S::=SaS.b,b]

' b

[S::=SaSltx,a]
[S::=SaSkx,b]
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2. Schritt:  b)  Berechnung der kanonischen Kollektion:

g = 1h(€)

Repeat-Schleife;
1. Durchlauf: =3 014(S)
[1(€) wird markiert
2. Durchlauf: d:=3 0 1(Sa)
[1(S) wird markiert
3. Durchlauf: d:= 4 O 11(SaS)
[1(Sa) wird markiert
4. Durchlauf: d:= 3 0 11(SaSa)
g := 3 O 11(SaSh)
[1(SaS) wird markiert
5. Durchlauf: d:= 4 O 11(SaSaS)
[1(SaSa) wird markiert
6. Durchlauf: 1(SaShb) wird markiert
7. Durchlauf: d:= 3 O 11(SaSaSh)
[1(SaSaS) wird markiert
8. Durchlauf: keine Veréanderung fir J
[1(SaSaSb) wird markiert

O alle LR(k)-Informationen sind markiert

J ={ [S::=€.SaSkg],[S::=¢.€,€],[S::=€.SaSh,a],[S::€,a],[S::=S.aSlk),[S::=S.aSb,a],
[S::=Sa.Skg],[S::=Sa.Sb,a],[S::=Sa.Sbh,a],[S:SaSh,b],[S::e.€,b],[S::=SaS.lg],
[S::=SaS.b,a],[S:&SaSh,b],[S::e.SaSh,a],[S::=SaShe],[S::=SaSke,a],
[S::=SaSlg,b],[S::=S.aSh,a],[S::=S.aSb,b],[S::=SaS.b,b] }
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3. Schritt: Uberpriifung, ob Jkonsistent:

1) Zuzeigen: H(J[A:=a.g,u], [A:=a"g,v]OI: u=v) .
Offensichtlich erfullt.

2)  Zuzeigen: H([A:=a.g,u], [A=a'.a'2,v]Ol: 1(a'2)OT, udLy(a'z2v)) .

11(€): da -(J[A":=a'1.0,v]Ol1(€): 1(a'2)TT), ist Bedingung erfillt
11(S): da -{J[A::=a.g,u]lI(S)), ist Bedingung erfullt
11(Sa): da -(J[A":=a'1.a'2,v]Ol1(Sa):1(a'2 )AT), ist Bedingung erfullt

11(SaS): da -H{[A::=a.g,u]ll1(SaS)), ist Bedingung erflllt

[1(SaSa): da4{[A":=a'r.a'2,v]0l1(SaSa)i(a'2)TT), ist Bedingung erfullt
[1(SaSb): da 4([A":=a"1.a'2,v]{I1(SaSh):1(a'2)OT), ist Bedingung erfllt
[1(SaSaS): da 4{[A:=a.g,u]ll1(SaSas)), ist Bedingung erfullt

[1(SaSaSh): da &{[A":=a'1.a'2,v]0I1(SaSaSh)i(a'2 )T), ist Bedingung erftillt

O  Jist konsistent

0  Gist LR(1)-Grammatik
g.e.d.
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Zusammenfassung der LR(k)-Analyse

1) Zu jeder Grammatik G ungdem festen KN ist entscheidbar, ob G eineLR(k)-
Grammatik ist.

2) Wahrendder Analyseist fur jedes aktuell®aar {,y), das im Laufaeler Analyse eines
Wortes w auftrittentscheidbar, ob {,y) in einer Klasse bliegt und in welcher.

3) Jedesyy) liegt in héchstens einerfO Die Klasse bestimmt die nichste Aktion der

Analyse.

Algorithmen

A.  Uberpriifen von G auf LR(K)-Eigenschaften

1. =(S*-9S)?
Uberprifen durch den Algorithmu&yklisches Axiom" in Verbindung mit
"e-Ableitungen”.

2. Bestimmung von Jdurch den Algorithmus "Berechnumnder kanonischen
Kollektion J" mit Hilfe des Algorithmus "Berechnurder LR(k)-Informationen

I" fur gegebenes k.

3. Uberpriifung der Konsistenz vop.J

B.  Syntaxanalyse bei Vorliegen der LR(k)-Eigenschaften

1. Bestimmung vonJgemaRi A2) .

2. Analyse durch "deterministische Bottom-up-Analyse" anhaddr LR(K)-
Obermengen .
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4.3.2.3 LL(k)-Analyse

Bevor wir unsder tabellengesteuertéfir(k)-Analyse zuwenden, wollen wir nosurz die
LL(k)-Analyse charakterisieren.

Definition 4.18 SeiG=(N,T,P,S)einereduzierte kontextfreie Grammatik undK eine
ganze Zahl. Zu jeder &duktion A::=a [J P definieren wir al&L(k)-Obermengeler Ablei-
tungsklasse A.-¢ die Menge

Qf=a 1= {(Ar ) | AON, rO(NOT)*, xOT* OOyOT*: (Ar,Y)0Aa=q O «X)=k(¥)}.
Die Grammatik G heifdtL(k)-Grammatik wenn die zu verschiedenen Produktionerijip’
gehorenden Obermeng@{% und QF disjunkt sind. Eine Sprache heiBL(k)-Sprache
wenn es eine LL(k)-Grammatik gibt, die sie erzeugt.

Als LL(k)-Analysebezeichnen wir die deterministische Top-down-Analyse gemaf Algorith-
mus unter Zugrundelegung der oben definierten LL(k)-Oberme@bepDP.

Nach Definition istQA:=a die Menge allePaare (Arx)mit AON, rO(NOT)* und xJT,

welche inder 1. Komponente und in den ersteBymbolender 2. Komponentenit einem

Paar (Ary) in derAbleitungsklasse ubereinstimmemst G=(N,T,P,S) eine LL(k)-
Grammatik furein k=0, so gehorjedesPaar (Ar,x)mit AON, rO(NOT)" und XJT*
hdchstens einer Mengé'ﬁ, plP, an. Das bedeutet: Jedem (Ar,x) existiert hochstens

eine Produktion A::g mit S| - IAr | - lar | - ly fur ein yOT* undg(y) = k(x).

For die LL(K)-Analyse gilt damitist der Stand deAnalyse eine§Vortes w durclein ak-

tuelles Paar (Ar,x) charakterisiert, so ist die nun anzuwendende Produktion festgelegt durch
Ar (d.h. die Vorgeschichtder Andyse)und den lookahead, der aus den erst&grkbolen

des noch nicht verarbeiteten Suffixes x von w besteht.

Satz 4.14Fir jedes k1 ist die Klasse der LL(k)-Sprachen eine echte Teilmenge der Klas-
se der LL(k+1)-Sprachen. Die Klassen der LL(k)-Sprachen bilderefiieikne unendliche
Hierarchie.
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4324 Tabellengesteuerte LR(k)-Analyse

Unser Ziel ist es, durch geschicktes Anlegen von Tabellen die LR(k)-Analyse zu optimieren.
Definition 4.19 J sei die kanonische Kollektiater LR(k)-Informationen fleinegegebe-

ne Grammatik G. Di&OTO-Funktiong zu 4 ist gegeben durch:

g: kx(NOT) - (kU 9),
9(k(y),X) = l(yX) fiir alle XONOT), l(y)Dk.

Die GOTO-Funktion g ergibt sich aus dem Algorithmus A2) :

g X

I a(1,X)

und kann somit gleichzeitig durch A2) angelegt werden.

Beispiel
Sei G=({S},{a,b},P,S) mit P={S::=SaSb, SeF (vgl. auch Seite 82) .
Seien weiter §,...,Z7 wie folgt definiert:

Zo = l4(¢)

Zy = 1y(S)

Zy = 11(Sa)
Z3 = 11(SaS)
Z4 = 11(SaSa)
Zs := 1,(SasSh)

Zg = 11(SaSaS)
Z7 = Il(SaSaSb)
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Dann ergibt sich GOTO-Funktion g nach Algorithums A2) zu:

Betrachte nun die folgenden gekellerten Informationen:

Xi | Xo | o | X [ Xigg | o | X,

[0 11 12 1R U In

wobei: P:=ly(g), I :=1(X1...Xj), Xi O(NOT), i,j=1,...,n.
Dann sind am oberen Kellerrand zwei Aktionen moglich: Reduktion und Shift:
1.  Reduktion der Form: A:5X ... X,

Wir erhalten am oberen Kellerrand:

Xi | X | o | X | A

0 11 2 | .. I

Dieser wird durch die GOTO-Funktion g modifiziert zu:

g Xi | Xo | o | X | A

T I T S T I BT T

wobei I*1 =g(li ,A).
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2. Shift:

Wir erhalten am oberen Kellerand:

shift Xl X2 Xn Xn+1

Ul | x| g2 | |

Dieser wird durch die GOTO-Funktion g modifiziert zu:

g Xq | Xo | o | Xy | Xpas

Ul | x| 2| | |

wobei P+1=g(In, X +1).

Wir stellen also insgesarfést, daf®ei Vorliegen einer Wertetabeltér die GOTO-Funkti-

on g nach jeder Veranderung desllers die Angabeler LR(k)-Information zyedem An-
fangsstick des Kellers vervollstandigt werden kann durch die Enthahme des entsprechenden
Funktionswertes aus der Wertetabelle fur die GOTO-Funktion.

Definition 4.20 Als LR(k)-Analyseaktionsfunktiaru einer Grammatik G bezeichnet man
die Funktion f: Jx (T") - PO{shift} O{error} mit:

QA:::G , falls[A:=a.g,u] O |
f(1,u) = C&hift , falls: O[Az=a1.02,v] O 11 1(a2)0T OulLg(oav)
Ferror  , sonst

Die tabellarische Darstellung hei3(k)-Analyseaktionstabelle

Mit Hilfe der GOTO-Funktion und dexnalyseaktionsfunktiorfunter Zugrundelegung der
LR(k)-Informationen) haben wir nuainen deterministischen Kellerautomatair LR(K)-
Analyseangegeben. Die 1)k sind dieLR(k)-Zustndezur Grammatik G Ix(€) ist derAn-
fangszustandDie Analyseaktionsfunktion bestimmt die nachste Aktion in Abhangigkeit
vom aktuellen Zustand und den nachstefelchender Eingabe, die GOTO-Funktion den
neuen Zustand. Dieses geschieht wie folgt:
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Im Keller wird an Stellevon y (beim aktuellenPaar Vy,y)) jetzt y, gespeichert, wobei
yZ:Z()XllezZz e XnZn, falIsszl .. Xn und Z):|k(€), Z :|k(X1 e X ) .

Xi | Xo | o | X,

Zo |l Zy | 2, | ... | Z,

[0  Der nachste Analyseschritt ist bestimmt durghazn oberen Kellerrand ungy).

1. Fall:  f(Znk(y)) = An=Xjt1... Xn.
Die Folge X+1 Zj+1 ... XnZn am oberen Kellerrand wird ersetzt durch A.

a) Danach liegt das "aktuelle Paarp&Ee) vor:

[0 Analyse abgeschlossen

b) Inallen anderen Fallen ist g(&) im Keller zu speichern.

2. Fall:  f(Znk(y)) = shift .
Im Keller wird dann:
1Y)

und
. 9(Zn,1(y)) gespeichert.

3. Fall:  f(Znk(y)) = error .
OO  Fehler
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Bemerkung:

Die Berechnungler LR(k)-Analyseaktionstabelle kann zusammen aeit Uberprifung der
Konstistenz der LR(k)-Informationen erfolgen, dal3dadurchkein Mehraufwandntsteht
(vgl. auch Seite 97).

Algorithmus: Tabellengesteuerte LR(k)-Analyse

Eingabe: - ganze Zahbk
- LR(k)-GrammatikG=(N,T,P,S), deren Produktionenit 1 bis |P| mar-
kiert sind und1={1,...,|P|}
- Wertetabellen der zuerammatik G gehodrenden Analyseaktionsfunktion f
und GOTO-Funktion g
- zu analysierendes Worthil™

Ausgabe: Folge der Produktionen zur Analyse von w bzw. Fehlermeldung
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var at; (* atist "neues aktuelles Paar" mit: gg=¢,m), wobei yIT*, iI1"* *)

begin

at:=(Zy ,w,g);
repeat

3:

2:

1:

(* sei at=QZ,y,m mit: 8Z 0 Zo(VZk)", V=(NOT) *)
if f(Z, k(y))=error then
at:=error;
if f(Z, k(y))=shift then
begin
if y=¢€ then
at:=error
else
if g(Z,H)=@ then (*y=ty', BT, yOT" *)
at:=error
else
at:=0Ztg(Zt).,y'n
end;
if f(Z, k(y)) = A::=a then
begin
(* Seia=a;...0m . Dann haben die obersten (2*m) Elemente des
(* Kellers die Formni1Zp-m+1 ... OmZn *)
"Ldsche die oberen 2¥| Symbole im Keller";
(* 8'Z' sei der verbleibende Kellerinhalt *)
if (Z'=Zp) and (A=S) and (ye) then
at:=(Z Sg,im  (*iseidie Marke von A::g *)
else
if g(Z',A)=@ then
at:=error
else
at:=0'Z'Ag(Z',A),y,im)
end

until (at=error) or (at=(gSg,m);
if at=error then

"wOL(G)"

else

end.

"Ausgabe vort'

")

96
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Algorithmus: LR(k)-Analyseaktionsfunktion

Eingabe: - Reduzierte kontextfreie Grammatik G=(N,T,P,S) mit*=(S5)
ganze Zahl k0
-k

Ausgabe: Wertetabellger LR(K)-Analyseaktionsfunktionfalls G eineLR(k)-Grammatik
ist bzw. eine entsprechende Meldung sonst.

for "jedes OJ und jedes k(T )" do
begin
f(1,u):=error,
for "jedes [A::=1.02,v]0I" do
begin
if (a2 =€) and (u=v) then
begin
if f(I,u)=error then
f(l,u) ;= Azi=ay
else
write("keine LR(k)-Grammatik")
end;
if (1(a2)0T) and (UWLk(a2v)) then
begin
if (f(l,u)=error) or (f(l,u)=shift) then
f(I,u) := shift
else
write("keine LR(k)-Grammatik™)
end
end
end;

97
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Beispiel

Sei G=({S},{a,b},P,S) mit P={S::=SaSb, SeF (vgl. auch Seite 82) .

Seien 4,...,Z; definiert wie auf Seite 91.

Betrachte die LR(1)-Analyseaktionstabelle zur Grammatik G:

f a b €

Zo Si= error Si=
Zq shift error error
Z S:i= S:i= error
Z3 shift shift error
Za S:= S:= error
Zs :=SaSh error | S::=SaSh
Zg shift shift error
Z7 =SaSb S:=SaSb error
Sei w:=aabb.

Dann durchlauft der Keller bei der Analyse von w die folgenden Zustande:

gekellerte Informationen:

Zy

nachstes zu lesende Zeichen im Analysewort:
aabb

1

(O Reduktion S::¥)

Zy

(O Vervollstandigung der LR(1)-Informationen)
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Syntaxanalyse
S
ZO Zl

nachstes zu lesende Zeichen im Analysewort:
aabb

1

(O Shift)
S a
ZO Zl

(O Vervollstandigung der LR(1)-Informationen)

S a

Zy | 41| L

nachstes zu lesende Zeichen im Analysewort:
aabb

N
(O Reduktion S::¥)

S a S

Zy | 41 | L

(O Vervollstandigung der LR(1)-Informationen)

S a S

Zo | L1 | L | 43

nachstes zu lesende Zeichen im Analysewort:
aabb

T
(O Shift)
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S a S a

Zy | L1 | L | 43

(O Vervollstandigung der LR(1)-Informationen)

S a S a

Zo | Zy | 2, | 24 | 24

nachstes zu lesende Zeichen im Analysewort:
aalb

N
(O Reduktion S::¥)

S a S a S

Zo | Z1 | Z, | Za | 24

(O Vervollstandigung der LR(1)-Informationen)

S a S a S

Zo | 20| Zo | Za | 24 | Zs

nachstes zu lesende Zeichen im Analysewort:
aalb

)
(O Shift)

S a S a S b

Zo | 20| Zo | Za | 24 | Zs

(O Vervollstandigung der LR(1)-Informationen)

100
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S a S a S b

Zo | Z1 | Zo | Za | 24| Z6 | Z4

nachstes zu lesende Zeichen im Analysewort:
aabb

N
(O Reduktion S::=SaSb)

S a S

Zy | 41 | L

(O Vervollstandigung der LR(1)-Informationen)

S a S

Zo | L1 | L | 43

nachstes zu lesende Zeichen im Analysewort:
aabb

:
(0 Shift)

S a S b

Zy | L1 | £ | 43

(O Vervollstandigung der LR(1)-Informationen)

S a S b

Zo | 4y | L | 43 | L5

nachstes zu lesende Zeichen im Analysewort:
aablz
N

(O Reduktion S::=SaShb)

101
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Zy

0 wiL(G)

Satz 4.15Fur eine kontextfreie Sprache L sind folgende Eigenschaften &quivalent:
i) L ist deterministisch.

i)  Es gibt eine LR(1)-Grammatik, die L erzeugt.

iii) Es gibt eine LR(k)-Grammatik, die L erzeugt.

Bemerkung:
Wenn das Wortende ohne look-ahead erkannt werden kann, dann gilt sogar:
ii") Es gibt eine LR(0)-Grammatik, die L erzeugt.

Satz 4.19 Die kanonische LR(k)-Analyse (vergleiche obigen Algorithmus) hat linearen
Zeitbedarf.
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4.3.3 Zusammenfassung der verschiedenen Analyseverfahren

Nichtdeterministische Analyse-Algorithmen

. Bottom-up-Analyse mit Backtracking

Die Bottom-up-Analyse entspricht einer Rechtsreduktion.
. Top-down-Analyse mit Backtracking

Die Top-down-Analyse entspricht einer Linksableitung.

Deterministische Analysealgorithmen

Hier haben wir zwei verschiedene Strategien betrachtet:

1. Tabellenorientierte Analysestrategien:
. Analysealgorithmus von Cocke-Kasami-Younger

2.  Ableitungsorientierte Analysestrategien:
i)  Deterministische Bottom-up-Analyse
i)  LR(k)-Analyse
i)  Tabellengesteuerte LR(k)-Analyse

i) Deterministische Bottom-up-Analyse

Reduktionsklassen (Shiftklassen) gegeben

[0  Deterministische Bottom-up-Analyse kann durchgefuhrt werden. Zum
aktuellen Paar ¢,r) wird ermittelt, ob esein pJPU{shift} gibt mit:
(v."ERp.
Fur wIL(G) existiert ein solches p.

[0  (deterministische) Auswahl und Ausfiihrudgr Operationdie durch p
beschrieben wird.
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Problem: Zu gegebenemy) muf3 entschieden werden, ahyJOR,, . Aufwand
zur Bestimmung der Hst im allgemeinen grol3.

O

Ubergang zu Obermengen @n R, .
Anforderung an die reduzierte kontextfreie Gramm&t(N,T,P,S) und
die Obermengen O
) ~(S*-9)
und
i) Fir p,p'0 PO{shift}, p#p' gilt: Oy n Oy =D

= die reduzierte kontextfreie Grammatik G=(N,T,P,S) ist eindeutig
(i.a. ist diese Eigenschaft nicht entscheidbar).

Ergebnis: Algorithmus fur deterministische Bottom-up-Analyse.

Verfeinerung der deterministischen Bottom-up-Analyse:

i)

LR(k)-Analyse

Definition der LR(K)-ObermengefO

O

Zu jedem Zeitpunkt der Analyse bendtigt man zu Bestimmung der
nachsten Aktion nuy und den look-ahead der ersteBymboledes noch

nicht gelesenen Teilder Eingabe. D.hy und (r) geben Auskunft, ob
(y,n)OO§ fur ein @IPO{shift}.

Aufgabe: Finde beschrankte Informatiwon y, die mity(r) die Zugehdrigkeit
zu & bestimmt.

O

Definition der:

- LR(k)-Auskunft zuy: [A::=a1.02,U]

- LR(k)-Information zuy: Ix(y) = Menge aller LR(k)-Auskiinfte 2y
- kanonischen KollektiongF {l «(y)z@ |yO(NOT)" }.
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Strukturbaunt zum Analysewort w:

k(-f)

Ik(y) gibt dariber Auskunft, welche Reduktionen am rechten Randyvon
moglich sind bzw. nach eventuellem Shiften mdglich werden.

Hauptsatz tber LR(k)-Grammatiken:
Der Hauptsatz besagt, d&® (y,r) und pJPC{shift} die Zugehdrigkeit von
(y,r) zu d bereits durch p«(y) undg(r) bestimmt ist.

Definition von Konsistenz:

Konsistenz von J heil3t:éf | in Jenthalt verschiedene LR(k)-Auskinfte der
Form:

[A::=a.g,u] und [A"::=0'".€,v] mit u=v

oder

[Ar=a.g,u] und [A:=0'1.0'2,v] mit 1(a'2)OT und Wlg(a'zv).

Diese Kenntnisse erlauben eine Modifizierung der deterministiggébgam-up-
Analyse; durch einfachere Kriterien verringert sich der Aufwand.

Zu Uberprifen bleibt:

1) ~(S*- S)?

2) Bestimmung von,J
3) Xk konsistent ?

-(S*- S) und { konsistent
[0  deterministische Bottom-Up-Analyse
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i)

Tabellengesteuerte LR(K)-Analyse
Optimierung desAnalyseverfahrenslurch Einfuhrender GOTO- undAnaly-
seaktionsfunktion.

Die LR(Kk)-Informationen entsprechen Zustanden.

Wir erhalten also folgende Abhangigkeiten:

Eingabe: Folge von token

R I

T, ... T .. d

t‘

— LR(k)-Analyse-Algorithmus —} Ausgabe

mrrmAX
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Wir wollen nun abschlieRend anhand eines Beispiels alle gewonnenen Keniibeissie
optimierte LR(k)-Analyse zusammenfassen:

Beispiel
Sei G=({A,B,S},{0,1},{S::=AB, A::=0A1 |¢, B::=1B | 1}, S).
Behauptung: G ist LR(1)-Grammatik.

Beweis:

a) &-Ableitungen E={A}
b)  zyklisches Axiom

w=g
Repeatschleife:
1. Durchlauf:

Waii =0

W=@ [0 {CON |OB::=BCy: B=SOBOW,

BYO(NOT)" OB" -~ e Oy ™~ e}={B}

2. Durchlauf:

Waii =0

w={B} O @ ={B}

W=Wygy; O Abbruch

Ausgabe: S nicht zyklisch.

Aus a) und b) folgt: =(S- S) .
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c)

Bestimmung der kanonischen Kollektignzdl G:

I1(e) = {[S::=c.AB,g]} O {[A::=.0A1,1],[A::=¢.g,1]}
J:=14(g)

Repeatschleife (im Algorithmus zur Bestimmung voh:J

1. Durchlauf;

[1(A) = {[S::=A.B,¢]} O {[B::=€.1Bg],[B::=¢.1£]}
J:=J O I1(A)

|1(B) =0
|1(S) =0
|1(1) =0

11(0) = {J[A::=0.A1,1]} O {[A::=€.0A1,1],[A::=c.g,1]}
J]_ = J]_ 0 |1(0)

[1(€) wird markiert

2. Durchlauf

11(AA) = @

[1(AB) = {[S::=AB.¢g.£]}
J=4 0 |1(AB)

I 1(AS) =@

[1(Al) = {[B::=1.B,g],[B::=1.g.g]} U {[B::=€.1Bg],[B::=e.1£]}
J]_ = J]_ 0 |1(A1)

I 1(AO) =0

[1(A) wird markiert
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3. Durchlauf

11(0A) = {[A:=0A.1,1]}
J=40 |1(OA)

|1(OB) =0
|1(OS) =@
|1(Ol) =0

[1(00) = {J[A::=0.A1,1]} O {[A::=€.0A1,1],[A::=¢.€,1]}
J. wird nicht verandert, da(00) = L(0)

11(0) wird markiert, und damit auch(00)

4. Durchlauf

0 XO{A,B,S,0,1}: 11(ABX)=02
[1(AB) wird markiert

11(A1A) = @

11(A1B) = {[B::=1B.¢£]}
J:= 4 O 11(A1B)

11(A1S) = @

11(A11) = {[B::=1.Bg],[B::=1.c.]} O{[B::=€.1Bg],[B::=€.1£]}
J1 wird nicht verandert, da(Al1l) = I1(Al)

11(A10) = @

11(A1) wird markiert, und damit auch(A11)
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11(0AA) = &
12(0AB) = &
|1(OAS) =@

11(0A1) = {[A::=0AL.g,1]}
J:= 4 O 11(0A1)

I 1(0A0) =0

[1(0A) wird markiert

5. Durchlauf

0 XO{A,B,S,0,1}: 11(A1BX)=0
[1(A1B) wird markiert

0 XO{A,B,S,0,1}: 12(0A1X)=@

11(0A1) wird markiert

Da I1(A11) schon markiert, bricht Repeatschleife ab.

J=11(e) O 11(A) O 13(0) O 11(AB) O 13(A1) O 11(0A) O 11(A1B) O 11(0A1)

Jy ist konsistentl] G ist LR(1)-Grammatik.
g.e.d.
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Es werden nun die zur Analyse eines Wortes w bendtigten Tabellen angelegt:

1.

Syntaxanalyse

Berechnung der GOTO-Funktion g

Zg = Ih(€)

Z1 = i(A)

Zy = 11(0)

Z3 := 11(AB)

Z4 = 14(A1)

Zs := 11(0A)

Ze := 11(A1B)

Z7 := 11(0A1)

frei = error

g A B 0 1
Zy Z1 Z

Z; Z3 Z4
Z Zs Z

Z3

Y Zs Za
Zs Z7
Zs

Z7
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Berechnung der LR(k)-Analyseaktionsfunktion f

f 0 1 €

Zo shift A:=¢ error

Z, error shift error
Z shift Ai=¢ error

Z3 error error | S::=AB
Zs error shift B::=1

Zs error shift error
Zs error error | B::=1B
Z7 error | Ax:=0A1| error

Damit liegen alle Informationen zur Analyse eines Worte w vor.

Sei w:=001111.
Dann durchlauft der Keller bei der Analyse von w die folgenden Zustande:

(Zo, 001111¢)
[0  (Zo0 Z», 01111)
O (Z00 2,02, 1111)
0 (20020 2,AZs, 1111, (A=)
|D (Z()O 2,02 A Z51 Z7, 111, (AZZZE))
0 (Zo0ZAZs, 111, (A::=0A1) (A::=))
O (Zo0ZAZs 177,11, (A:=0A1) (A::=))
[0  (ZoAZ1, 11, (A::=0A1) (A::=0A1) (A:=))
0 (ZoAZ11 24,1, (A:=0A1) (A::=0A1) (A:=))
O (ZoAZ112Z41 24, ¢, (A::=0A1) (A::=0A1) (A::=¢))
[0 (ZoAZ11Z4B Zg, €, (B::=1) (A::=0A1) (A::=0A1) (A::=))
O (ZoAZ1B Z3, ¢, (B::=1B) (B::=1) (A::=0A1) (A::=0A1) (A::=%))
O  (ZoS, &, (S::=AB) (B::=1B) (B::=1) (A::=0A1) (A::=0A1) (A::®))

0 wOL(G)



5 Semantische Analyse

5.1 Aufgaben der semantischen Analyse

ProgrammM O T

lexikalische Analyse

v

Syntaxanalyse

kontextfreier
Teil

v

sematische Analyse

kontextabhangiger
Tell

v

Codeerzeugung

Waéhrendder sematischen Analyseverden die kontextabhangig&ahmenbedingugen ei-
nes ProgrammB gepruft.Hierbei kann natirlicimur die statische Semantik Gberpnirgr-
den, alles andere muf3 zur Laufzeit gepruft werden.
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Die folgende Aufgaberfallen in den Bereichder sematischen Analyse (sindlso statisch

Uberprufbar):
1. Auffinden von fehlenden Deklarationen oder Mehrfachdeklarationen.
2.  Bestimmung des Typs von "dicken" Ausdrucken.
3.  Typkonformitat der linken und rechten Seite einer Ergibt-Anweisung.
4.  Uberprufung der Indexgrenzen (bei statischen Grenzen).
5.  Bei (nicht formalen) Unterprogrammaufrufen: Uberprifung, ob

- die Anzahl der Argumente

und

- die Typen der Argumente (soweit spezifiziert)

Ubereinstimmen.
6. Uberprufung des Typs an Stellen, an denen ein boolescher Ausdruck nétig ist.
5.2 Hilfsmittel zur semantischen Analyse

Zur sematischen Analyse eines Programhggbt es prinzipiell zwei Hilfsmittel:

1)

2)

Attributierte Grammatiken

Sie sindErweiterungen von kontextfreien Grammatiken und wendanallem bei
compilererzeugenden Systemen eingesetzt. Sie haben den \daff@ian gleichzei-
tig Syntaxanalyse und semantische Analyse behandeln kann.

Tabellen

Wie oben schon bemerkt, mul3 Rahmender sematischen Analyseinteranderem

Uberpruft werden:

i)  Ob zu jedemangewandten Vorkommen eines Identifikators geszialerspre-
chendes deklarierendes Vorkommen existiert (d.h. ob das Progragebun-
den ist).

i)  Typkonformitat.

Um die dazu nétigen Informationen festzuhalten, waide Identifikatorentabelle in
Form eines Kellers angelegt. Die Eintrdge haben die folgende Form:

Eintrag[Name, Typ, Relativadresse, statisches Blockniveau, Blockzahler]
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Wahrend der Analyse missen wir dann zwei Falle betrachten:

a) Treffen auf Deklaration
Es wird Uberprift, ob im aktuellen Blo@hin Eintragmit gleichem Namenor-
handen ist.

JA O Fehlermeldung (Doppeldeklaration)
NEIN O Eintrag in die Identifikatorentabelle
b) Treffen auf angewandtes Auftreten
Es wird Uberpruft, olein Eintragmit gleichem Namen ider Identifikatorenta-
belle vorhanden ist (in Abh&ngigkeit vom Blockniveau und dem Blockzéhler)

JA [0  Entnahme des Typs
NEIN 0  Fehlermeldung

Es bleibtnur noch zu klaren, wie die Identifikatorentabelle neiciemEintrag fur ein
angewandtes Auftreten durchsucht wird.
Schauen wir uns dazu einmal ein Programm mit folgender Blockstruktur an:
begin

begin

end;
begin

begin
end;
end;

end.
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Graphisch a3t sich dies wie folgt darstellen:

Dann haben die zu de&mnzelnen Blocken gehérendEmtrage in der Identifikatoren-
tabelle folgende Form:

Block 1:  Eintrag[Name, Typ, Relativadresse, 0, 1]
Block 2:  Eintrag[Name, Typ, Relativadresse, 1, 2]
Block 3:  Eintrag[Name, Typ, Relativadresse, 1, 3]
Block 4:  Eintrag[Name, Typ, Relativadresse, 2, 4]

Die Zeichnung zeigt sofort:

Das zueinemangewandten Auftreteaines Identifikators in Block gehdrende de-
klarierende Auftreten darf nur in den Blocken 4, 3 und 1 gesucht werden, nicht je-
doch in Block 2.
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Somit ergibt sich als Suchkriterium fiir unsere Identifikatorentabelle:

1.

Suche inselben Block nackinemEintrag fur das angewandte Auftreten eines

Identifikators.

Konntekein Eintrag gefunden werden, setzedie Suche in Bléckemit nied-
rigerem Blockniveau fort.

Werden hierbeBlocke mit gleichem Blockniveaaber unterschiedlichen Block-
z&hlern gefunden, so darf nur im Block mit dedchsten Blockzahler weiterge-

sucht werden.



5.3

Typbestimmung flr "dicke Ausdricke" mit Hilfe eines Keller:

linke Spalte = oberster Kellereintrag oberste Zeile = Typ des nachsten zu les

K = Typ in Keller eintragen F =  Fehler

E = Kellereintrag ersetzen freies Feld =  kann nach Syntax nich
int real bool | true not and + * / Vergleichs-

false or - operatoren

3 K K K K bool

int F K K F K

real F K K K K

bool K F F F F

(int F K K F K

(real F K K K K

( bool K F F F F

(+ Eint | E(real F

( - E(int E(real F

(not F F Ebool | Ewool

( K K K K bool K K

int + Eint F F

int - Eint F F

int * Eint F F

real +,-,*./ F Breal F

int vglop. Byool F F

bool and F F Bool | Ebool

bool or F F Bool | Ebool

Bemerkung:  Am Ende eines Blocks kdnnen die fur diesen Block vergebenen Speicherplatze neu «
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54 Algorithmen zur semantischen Analyse
(eines Programms in MMS)

Aufbau eines Programms in MMS:
program Name =
begin
<Deklarationsteil>;
<Anweisungsteil>
end.

5.4.1 Uberpriife Anweisungsteil

while "Elementz (T»,.)" do
begin
"Uberprife Anweisung";
"Lese nachstes Element"
end;

5.4.2 Uberpriife Anweisung

if "Element = (T ,if)" then
"Uberpriife bedingte Anweisung"
else
if "Element = (T, ,while)" then
"Uberprife Wiederholungsanweisung"
else
"Uberprife Wertzuweisung";

543 Uberpriife bedingte Anweisung

"Lese nachstes Element"
"Uberpriife Bedingung"
"Uberpriife then-Teil"
"Uberpriife else-Teil"
"Lese nachstes Element"

119
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5.4.4 Uberpriife Bedingung

"Bestimme Typ des Ausdrucks"; (* Ausdrucksende:,tfien) *)
if Typ # boolean then
"Fehlermeldung";

5.4.5 Uberpriife then-Teil

while "Elementz (T ,else)" do
begin
"Lese nachstes Element"”;
"Uberprife Anweisung"
end

5.4.6 Uberpriife else-Teil

while "Elementz (T ,fi)" do
begin
"Lese nachstes Element"”;
"Uberprife Anweisung"
end;

5.4.7 Uberpriife Wiederholungsanweisung

"Lese nachstes Element"”;

"Uberpriife Bedingung"; (* Abbruch bei Element(@io) *)
"Uberpriife do-Teil";

"Lese nachstes Element"”;
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5.4.8 Uberpriife do-Teil

while "Elementz (T, ,0d)" do
begin
"Lese nachstes Element"”;
"Uberprife Anweisung"
end;

5.4.9 Uberpriife Wertzuweisung

"Suchey(Element) in Identifikatorentabelle™;
if "nicht gefunden" then
"Fehlermeldung”
else
"Hilfsvariable=Typ";
"Lese nachstes Element"”;
"Lese nachstes Element"”;
"Uberpriife Ausdruck”;
if "Typ # Hilfsvariable" then
"Fehlermeldung";

5.4.10 Modifikationen fir "in" und "out"

else
if "Element = (T ,in)" then
"Uberpriife Eingabe"

else
if "Element = (T ,out)" then
"Uberpriife Ausgabe"
else

(* Uberprufe Prozeduren, Funktionen, etc. *)
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5.4.11 Uberpriife Eingabe

"Lese nachstes Element"”;
"Lese nachstes Element"”;
if "1(Element)yz T1" then
"Fehler"
else
begin
"Suchey(Element) in Identifikatorentabelle™;
if "nicht gefunden" then
"Fehler"
else
begin
"Lese nachstes Element"”;
if "Element# (Tg,))" then
"Fehler"
else
"Lese nachstes Element"
end
end;

5.4.11 Uberprife Ausgabe
Analog zu "Uberpriife Eingabe".

Allerdings ist auch die Ausgabe von Ausdriicken méglich, also

: out(Ausdruck).
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Anhang A

Mlnsteraner Mini-SprachéMMS)

<Programm>
<Programmname>
<ldentifikator>
<|df.ende>

<B.0.Z.>
<Buchstabe>
<Ziffer>
<block>

<Deklarationsteil>

<Variablendeklarationen>

<Variablendeklaration>
<Variablenidentifikator>
<Typ>

<einf. Typ>
<strukturierter Typ>
<Feldgrenzen>

<untere Grenze>

<obere Grenze>
<Prozedurdeklarationen>
<Prozedurdeklaration>
<Prozedurname>
<Parameterliste>

<form. Parameterfolge>

<Typ 2>

::= programProgrammname> = <block>.
;= <ldentifikator>

::= <Buchstabe> | <Buchstabe><Idf.ende>
= <B.0.Z.>| <B.o.Z.><Idf.ende> | _<B.0.Z.> |

_<B.o0.Z.><Idf.ende>

;= <Buchstabe> | <Ziffer>

= Al...|Z|a]...]z

= 0]...|]9
::= begin<Deklarationsteil> <Anweisungsteiknd |

begin <Anweisungsteil> end
.= <Variablendeklarationen> |
<Prozedurdeklarationen> |
<Variablendeklarationen><Prozedurdeklarationen>
::= <Variablendeklaration>; |
<Variablendeklaration>;<Variablendeklarationen>
;.= vasVariablenidentifikator>:<Typ>
.= <ldentifikator>

= <einf. Typ> | <strukturierter Typ>

integer | real | boolean

::= array[<Feldgrenzen>] of <einf. Typ>

.= <untere Grenze>:<obere Grenze> |
<untere Grenze>:<obereGrenze>,<Feldgrenzen>

;= <arithm. Ausdruck>

::= <arithm. Ausdruck>

::= <Prozedurdeklaration>; |
<Prozedurdeklaration>;<Prozedurdeklarationen>

== predProzedurname><Parameterliste> =
<block>

::= <ldentifikator>

() | (<form. Parameterfolge>)

<ldentifikator>:<Typ 2> |

<ldentifikator>:<Typ 2>,<form. Parameterfolge>

= <Typ> | proc
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<Anweisungsteil>

Munsteraner Mini-Sprache

<Anweisung> n=

<markierte Anweisung>

<Marke> =

<unmarkierte Anweisung>

<unbedingte Anweisung>

<Wertzuweisung>
<Sprunganweisung>

<Prozeduraufruf> n=

<Wiederholungsanweisung>
<Ausdruck>
<log. Ausdruck>

<arithm. Ausdruck> =

<Variable> =

<Variablenidentifikator>[<Indizes>]

<Indizes> =

<Argumentliste> =

<akt. Parameterfolge>

<akt. Parameter> =
<Bedingung> =

<bedingte Anweisung>

<int.-Zahl> =
<real-Zahl> =

<Anweisung> | <Anweisung>;<Anweisungsteil>
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<unmarkierte Anweisung> | <markierte Anweisung>

<|dentifikator>

::= <unbedingte Anweisung> |

<bedingte Anweisung>

<Prozeduraufruf> |

<Wiederholungsanweisung> | <block>
::= <Variable>:=<Ausdruck>
::goto<Marke>
<Prozedurname><Argumentliste>

::= hle <Bedingung>do <Anweisungsteil>od
<log. Ausdruck> | <arithm. Ausdruck>

true | false | <Variable> |

(<unérer log. Operatorxlog. Ausdruck>) |
(<log. Ausdruck>=<bin.log. Operator>
<log. Ausdruck>) |

(<log. Ausdruck>) |

(<arithm. Ausdruck> <Vergleichsoperator>
<arithm. Ausdruck>)
<real-Zahl> | <int.-Zahl> | <Variable> |

(<arithm. Ausdruck>) |

(<unérer arithm. Operator><arithm. Ausdruck>)|
(<arithm. Ausdruck> <binarer arithm.Operator>
<arithm. Ausdruck>)

<Variablenidentifikator> |

<Marke>:<unmarkierte Anweisung>

<Wertzuweisung> | <Sprunganweisung> |

<arithm. Ausdruck> | <arithm. Ausdruck>,<Indizes>

() | (<akt. Parameterfolge>)

= <akt. Parameter> |
<akt. Parameter>,<akt. Parameterfolge>
<Ausdruck> | <Prozedurname>

<log. Ausdruck>

.= #Bedingung>then<Anweisungsteil>

else<Anweisungsteil>fi
<Ziffer> | <Ziffer><int.-Zahl>

<int.-Zahl>.<int.-Zahl> | .<int.-Zahl> | <int.-Zahl>.
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<Vergleichsoperator> = <> === <>
<unarer log. Operator> = not
<binarer log. Operator> = and|or
<unarer arithm. Operator> D=+ -

<bin&rer arithm. Operator> =R
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C
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Compiler 3

E

Earley, Analyseverfahren von 60
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G
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GOTO-Funktion 92
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eindeutige 25
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Kellerautomat 50
1-Weg 51
deterministischer 57
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Kettenproduktion 21
Konfiguration 51
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Kontrollwort 18

L
LALR 73
Laufzeitsystem 9
Linksableitung 28
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MMS 124

Munsteraner Mini-Sprache 124

N
Nachstruktur 65

O
Obermenge 68; 69; 70

LL(k)- 91

LR(K)- 73
Off-line-Zerteilungsalgorithmus 60
On-line-Algorithmus 60

P
Produktionensystem 16
Programm 18
syntaktisch korrektes 18
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Q
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R
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Reduktionsschritt 23
reduzieren 17

in mindestens einem Schritt 17

unmittelbar 17
regulare Menge 30
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S
Satz 18
eindeutiger 25
Satzform 18
schleifeneinleitend 58
schleifenfrei 58
sequentieller Erkennungsalgorithmus 60
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SLR 73
Sprache 18
deterministische 57
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kontextsensitive 18
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LR(k) 73
regulare 18
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Typ-1- 18
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Typ-3- 18
Startsymbol 16
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nutzlich 21

132



Stichwortverzeichnis 133

nutzlos 21
terminales 16

T
T-Diagramm 3
Token 10

U
unmittelbar kanonischer 27
unwesentlich verschieden 27

V
Vorstruktur 65

Z

Zielcode 14
Zielsprache 3
Zwischencode 14



