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1) Was ist Parsen?

Parsen heilt aus dem Englischen Ulersetzt grammatisch analysieren und spielt beim
Compil erbau fir Programmiersprachen eine entscheidende Rolle, wie wir spéter er-
fahren werden. Dadie Syntax von Programmiersprachen mit Hilfe von kontextfreien
Grammatiken erzeugt werden, betrachten wir nur das Parsen von kontextfreien Spra-
chen.

Bei der ProgrammUibersetzung wollen wir das in einer Programmiersprache verfaldte
Quellprogramm in ein &quivaentes Zielprogramm umwandeln. Dabel durchauft das
Programm mehrere Phasen:

Als erstes unterzieht man es der lexikalischen Analyse, welche aus dem Quelltext
eine Folge von Token hervorbringt. Im zweiten Schritt wird die Folge von Token
syntaktisch analysiert, dies ist genau der Tell, den wir in deser Ausarbeitung be-
handeln. Die syntaktische Analyse wird durch den Parser durchgefiihrt. Seine Auf-
gaben setzen sich zum einen zusammen aus der Uberprifung des zu compil ierenden
Quellprogrammes auf syntaktische Korrektheit , die aus der kontextfreien Gramma-
tik der Programmiersprache aleitbar ist daher auch de englische Bezeichnung
“language recognizer. Zum anderen Ubernimmt der Parser auch die Aufgabe, den
Quelltext in eine Eingabe fir den Codegenerator zu Ubersetzen (text transformer).
Diese Eingabe ist nichts anderes als ein erweiterter Ableitungsbaum. Nachdem der
Ableitungsbaum noch einer semantischen Analyse unterzogen wurde, erstellt der
Codegenerator mit den Ableitungsregeln ein Zielprogramm z.B. in der Maschinen-
spradhe Assembler.

[Quellprogramm lexikalische | FOlgevon Token | syntaktische Analyse
Anayse

[Ableitungsbaum}

Zielprogramm | Code Zielprogramm |
L Prog Joptimierung Prog }semantischeAnalyse
undCodegenerierung

Naddem das vorlaufige Zielprogramm erstellt wurde, kann optional noch eine
Codeoptimierung durchgefihrt werden.




Der Parser ist ein Programm, das die von der kontextfreien Grammatik G er-
zeugte Spradhe L(G) erkennt und fir jeden Satz aus der Sprache L(G) einen Ab-
leitungsbaum produziert. Das formale Modell des Parsers ist ein Kellerautomat
mit Ausgabe, der genau die kontextfreien Spradhen akzeptiert und einen Homo-
morphismus besitzt, der die Ableitung des zugrundeliegenden Kellerautomaten
ausgibt.

Zunéchst aber zur Grundage des Kellerautomaten.



1) Keélerautomat KA (push down automat)

Der Kellerautomat M besteht aus einem 7-Tupel M=(Q,T,P,y o F.$,|), wobei Q
das Kelleraphabet ist, T das Eingabea phabet, Yy g der initide Kellerinhalt mit
Yg€ QF, F die Menge der Endinhdte im Keller mit F <Q*, $ das Endmarkie-

rungsymbadl, | das Trennzeichen mit $, | ¢ QUT und P die Menge der Produk-
tionsregeln, wobei jede Regel von P die Form x|xy — Py besitzt mit

x,fe Q*UBQ* ,xeT* undy eT*UT*$.

Die Konfiguration (momentane Zustandsbeschreibung) ist ein String der Form
$y|w$, wobel ye Q* und w e T*. Das letzte Symbad des auf der linken Seite von
| stehenden Kellerstrings $y wird das oberste Kellersymbaol und das erste Sym-
bol des auf der rechten Seite stehenden Eingabebandstrings w$ wird das aktuelle
Eingabesymba genannt. Eine Produktion der Form «x|xy — By ist nur auf eine
Konfiguration anwendbar, wenn das ober-ste Symbal des Kellers «x und der An-
fang des verbleibenden Eingabestrings xy ist. Durch Anwendung dieser Produk-
tionwird ox durch 3 ersetzt und x vom Eingabeband gel 6scht.
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Der Kellerautomat ist initialisiert, wenn auf dem Eingabeband das Eingabewort
w steht und der Keller mit y g geflllt ist, er akzeptiert ein Wort, wenn er nach



seinen Berechnungen ein leges Eingabeband aufweist, also w = €, und im Kel-
ler ein y steht, dasin der Menge der Endinhalte enthalten ist.
Ist auf eine Konfiguration keine Produktionsregel mehr anwendbar, so spricht

man von ener Fehlerkonfiguration. Die vom Kellerautomaten akzeptierte
Sprache L(M) ist demnacdh definiert as:

LM)={weT*| $yglw$O* $y[$ inM fir yeF}

Beispiel fir einen Kellerautomaten M4, der die Sprache L(M4) = {0"1" |n>0}
akzeptiert:
My =({01c} {01}, P € {c}, &)
wobei die Menge P der Produktionsregeln enthalt:
1) $/0— $0|, 2.) 0|0— 00,
3) 01—0c|1, 4) Ocll1—,
5) $|$— $c|$
Nun ein paa Konfigurationsiibergénge bel verschiedenen n:
n=0:
$$ 0 $c|$

n>Q0:

$jo""Ns 0N $o1"s O $0c)1"$ O M $cI$
Die jeweilige Endkonfiguration $c|$ enthélt auf der rechten Seite ein leeres
Eingabeband (w = €) und ein verbleibender Kellerstring ¢ mit c e{c} (ent-
spricht der Menge der Endinhalte von M) auf der linken Seite, somit akzep-

tiert der Kellerautomat M4 die Worter der Sprache L(M,).

Ein Kellerautomat ist mehrdeutig, wenn es mindestens zwel unterschiedliche akzep-
tierende Berechnungen fir eine Eingabe gibt, sonst ist er eindeutig.

Ein Kellerautomat ist nichtdeterministisch genau dann, wenn es eine Konfiguration
gibt, auf die avei Konfigurationen anwendbar sind. Dies ist z.B. genau dann der
Fall, wenn es verschiedene Produktionsregeln ox|x — o‘|x* und Bly — B‘| y* gibt,
wobei x Préfix vony und ox Suffix von S ist.

Nun werde ich beweisen, dass ein Kellerautomat kontextfreie Sprachen akzeptiert
und dass jede Sprache, die an Kellerautomat akzeptiert, kontextfre ist. Diesist eine
wichtige Grundage, um spéater kontextfreie Sprachen analysieren zu konnen.



Satz:  Eine Spracheist kf. = sie wird voneinem KA akzeptiert

K
Um diese Richtung des Satzes zu beweisen, konstruiere ich eine Predictive Machine,
die enen Kellerautomaten darstellt, der genau die kontextfreie Sprache der gege-
benen kontextfreien Grammatik akzeptiert:

Sel dso G=(V, T, P, S) kontextfrel. Dann werden die Produktionsregeln des Keller-
automat M = (V, T, Py, S{€}.$, |) wiefolgt definiert:

Pm: (pa) A|—wR|  fir jede Ableitung A —w €P
(sa) ala— | fur jedesacT

wobei (pa) fur produce action und (sa) fur shift-action steht. Bei der (pa) wird de
redhte Seite @ner Produktionsregel, die das Nichtterminal A in der Grammatik ablei-
tet umgekehrt in den Keller geschrieben (ist mit R gekennzeichnet). Falls also das
oberste Symbal des Kellers A ist, geht der Kellerautomat in die néchste Konfigura-
tion, indem er das abgeleitete Wort von A umgekehrt in den Keller schreibt. Bel der
(sa) wird das oberste Kellersymba a gepoppt, wenn das aktuelle Eingabesymbal
auch das Terminal aist.

Der Kell erautomat akzeptiert also ein Wort w der Sprache L(G), in dem er die Ab-
leitung der Grammatik G fir dieses Wort simuliert. Der Buchstabe eines Wortes ist
dann akzeptiert, wenn er aus dem Keller gepoppt wird.

Beispiel fur die Predictive Machine:
Die gegebene Grammatik sei Gynyn = ({0,1,5},{0,1}.{S — €| 0S1},S), so dass der

Kellerautomat M = ({0,1,S},{0,1}, Pm, S{€}.$, |) definiert werden kann. P, be-
steht aus folgenden Produktionen:
rp=9-1,
r2 = Sl — 1SO| )
rg= 0|0 - | )
rpg=11-,
Die Konfigurationstibergange bei verschiedenen Wortern w
W= €: $SI$ — $|$,
w=0M" $50M"$ 0 $150/0M"$ 0" $1"g1"s O $1M1"$ O N $$



Zurick zum Bewels:
Yw eT* gilt :
welL(G) - ISO*w
= JFolge von Konfigurationen von M
9w, ... ,3|$
= weL(M)

7 |:| 7

Bei der Rickrichtung des Beweises wird eine kontextfrele Grammatik konstruiert,
die die Sprache anes gegebenen Kellerautomaten erzeugt.

Sei L = L(M) fir den Kellerautomaten M = (Q,T,P,,YsF.$,) . Fir jede Produk-

tionsregel soll gelten, dass sie sich in der folgenden Normalform befindet:
x|x — B mit x| <2 und|x| < 1.
Dabel s x €Q* U $Q* , BeT* U T*$ und xeT.
Im folgenden ist A; ein Buchstabe von dem String «.
Ware o= AjA,...A mit k > 2, dann kann man de Produktionsregel von P,
(A{A,...Ap Ix — B|) unter Einhaltung der Normalform umformen in:
A1 Ak X = Ayl
A2 Ak1 X = Al

ALAL X — A
Aq X —B|
Nun zur Konstruktion von G:
Die Grammatik simuliert die Redhenschritte des Kell erautomaten M durch Linksab-
leitungsschritte. Die Variabeln von G haben zwei Bestandtelle:
1.) die Konfiguration vor einer Folge von Rechenschritten flr ein bestimmtes zu

verarbeitendes Eingabesymbal
2.) Die Nadfolgekonfiguration von der unter 1.) angeftihrten Konfiguration

Sei G=(V,T,P.S)
mit V ={S} U{[ $ydwsD . Syplwpd) 1 | YaYp €Q* ; 04w T

Kurz noch ein paa Definitionen zu den im folgenden verwendeten Variabeln:
Ys=Y1¥2-¥m ¥Y=Y1--Yj I=m Y Ys€Q*

unter anderem folgt damit auch Y= yyi4+q - ¥m

W =WqWy .. W EeT

oj=yq.-¥; iI€N = WjWj4q1 -Wp 0eqQ* reT*



Die Menge der Produktionsregeln setzt sich zusammen aus:
P={S—-[($ydwd), ($E$] | fir (yglw—E|) € Py}

U{S—[ (Byx|wqwy ..w$) , (ByBlwo..w, $) ] | fir (x|wq — Bl) € P}
U{S—[ ($yx|w$) , (ByBIwS) ] | fur (x| — B]) € Py}
UL ($0j x| 1j 9) , ($6j Bl 1j1+19) ]
—w; [($5; Bl 1419, B5]19)] | fur (xlrj— Bl) & P
U{[ ($0; «| y $), ($9; Bl y 9]
— [($6; BIrj%) . ($0]r9)] | fur (o] = Bl) € Py}
U{[ (BYjlwn9), BEI®) ] —wy | fur (yjlwh,—E[) € Py}

Die entstandene Grammatik ist kontextfrei, so dass die Vorausstzungen fur den
Beweis gegeben sind.

Behauptung :
YV Teilworter x e T* gilt: X=X1X2 ... Xp
[($0Ixr$),($O\y X2 ... X r$)] O * x
= ($0,/[xr$),($0y X5 ... X419), ..., ($O[r$)

Beweis.
FuraeT U{e} gilt:
[($6 x|ar®),($OBIr$)] O a
= ([($ox|ars),($SBIr$)] O a[($0BIrd),($9; rj$)] )eP

< (ala—B|) € Py
- 3 Folge von Konfigurationen ($6 xx|ar$),($6 B|r$)

Der weitere Beweis, auf den ich nicht ndher eingehe, wird mittels Induktion
durchgefihrt. Die Hinrichtung geht dabel Uber die Lange der Linksableitung
k, die Ruckrichtung Uber die Anzahl der Rechenschritte n.

Esfolgt danach de Behauptung L(M) = L(G):

weLM) < $Syglws, ... . SE$
= SO [(By x|wqwsy ..wr9) , (By Blwo..w, $)] O * w
= welL(G)

Im Gbrigen sel noch gesagt, dass eine Sprache deterministisch ist, wenn sie von
einem deterministischen Kellerautomaten akzeptiert wird.



[11) Linkspar ser und Rechtspar ser

Bevor wir zur Definition eines Parsers kommen gebe ich noch kurz eine Grundlage
an.

Se G=(V,T,P,S) und welL(G).

Eine Folge von Ableitungsregeln Tte P* ist eine Linkableitung eines Wortes w in G,
wenn kel jedem Ableitungsschritt eine Produktionsregel auf die linksstehende Varia-
ble angewendet wird.

Eine Folge von Ableitungsregeln ReP* ist eine Rechtsableitung eines Wortes w
in G, wenn bel jedem Ableitungs<hritt eine Produktionsregel auf die rechtsdehende

Variable angewendet wird. nmRis die Umkehrung von Tt.

Nun de Definition der Parser:

Ein RAM'-Programm ist ein Linksparser fir eine Grammatik G, wenn es die Spra-
che L(G) erkennt und fiir jeden Satz in G elne Linksableitung erzeugt.

Analog nettrlich die Definition des Rechtsparsers.

Beide produzieren also Ableitungsbdume fir jeden Satz in L(G), wobel man sie je-
weils an der Art der Erstellung des Ableitungsbaumes unterscheiden kann. Beim
Linksparser wird der Ableitungsbaum von oben nach unten aufgebaut, daher der Be-
griff top-down parser aus dem Englischen. Der Rechtsparser wird bottom-up parser
genannt, da & den Abletungsbaum von unten her aufbaut.

Im folgenden wird der Kellerautomat mit Ausgabe definiert, um das formale Modell
des Parsers beschreiben zu kénnen.

Der Kellerautomat mul3 eine Ausgabeeinheit besitzen, um die jewellige Ableitung
eines Wortes ausgeben zu kdnnen, welche durch den unten angegebenen Homomor-
phismus T redisiert ist.

! RAM: random ac@ssmadine, die RAM ist ein formales Berechnungsmodell, das sch von einer reden Maschine
dadurch unterscheidet, dasses keine Ressourcenlimitierung (wie zB. Speicherplatz) gibt.
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Definition des Kellerautomaten mit Ausgabe (M, T) (pushdown transducer):

Sei A Ausgabeal phabet und T die Ausgabefunktion bzw. der Homomorphismus

T: P — A*. Sai w ein Satz in N(M) und 1t° eine Folge von Produktionsregeln.

7' sei dann eine Ableitung vonw, wenn ein mit w initialisierter Kellerautomat eine
akzeptierende Berechnung hervorruft, bei der 17 verwendet wird. Ein Kell erautomat
mit Ausgabe produziert eine Ausgabe 7t fur ein Wort w, wenn gilt: T(7t*) = 1T fUr
eine Ableitung 7T* vonw.

Definition:

Der Kellerautomat mit Ausgabe ist ein Linksparser (produce-shift parser) fur eine
Grammatik G, wenn folgendes exfillt ist:

(1)
(2)
(3)
(4)

Eingabeal phabet von M = Terminal alphabet von G

N(M) =L(G)

Ausgabeal phabet von M = Menge der Prodiktionsregeln von G
Ausgabe von M fir w ist eine Linksableitung

Der Kell erautomat ist wie die Predictive Machine aus dem vorherigen K apitel
definiert:



Sei dso G=(V, T, P, S) die gegebene kontextfreie Grammatik.
M =(V, T, P, S{€},$, |) mit den entsprechenden Produktionenin P
P: (PaAAl—wR  fir A-weP
(sa) da— | far aeT

Die Ausgabefunktion von M ist demnach cefiniert as:
T(A]— wRH=A-w
T(ala—])=¢€

Beispiel mit Grammatik Gghyn':
Im folgenden sind de Produktionen Py des Kell erautomaten mit der entsprechend
definierten Ausgabefunktion angegeben

r=9-l, T(r1)=S—¢€
ro=9 — 10|, T(rp)=S—0S1
rg=0[0—], T(rg)=€
rg=11-f, T(rg=€

Die Ausgabe des Kellerautomaten mit Ausgabe bei verschiedenen Waortern w
W=¢€ T(r)=S—¢€

w = 0011 T (rorgrorgrqrarg)=(S— 0S1) (S— 0S1) (S—e¢)
w=0"" T((rorg)" rqr4") = (S—0S1)" (S—€), mit n=0

Analog zum Linksparser ist auch der Rechtsparser (shift-reduce parser) definiert.
Wobei aber Punkt (4) variiert wird, so dassM fiur w eine Rechtsableitung aus-
gibt. Daher ist der Kellerautomat mit Ausgabe (M, T) anders strukturiert als der
Linksparser.

Sei G=(V,T,R,S) undM =(V,T, P.6.{S}.3))
mit P: (ra) w|—A] far A—w eP
(sa) |a—a]| furaeT
und die Ausgabefunkion wird dargestellt als:

T(w|—Al])=A—-w
T(|la—al)=¢€



Beispiel mit der Grammatik Gynyn :
Die Produktionsregeln fur einen Rechtsparser und die Ausgabefunktion sind de-
finiert ds:

rn=1-9, T(r))=S—¢€

ro=0Sl|—9, T(r9)=S— 0S1

rg=10—0[, T(rg)=€

rp=11-1], T(rg)=¢€

Die Ausgabe bel bestimmten Wortern w:

W=¢€ T(r)=S—¢€

w =0011 T (r3rgriraroraro)= (S—€) (S— 0S1) (S— 0S1)
w =0M" T(r3" rq(rgro)") = (S—€) (S—0SH" , n=0

Nad der derzeitigen Definition der Rechts- und Linksparser kann man bel An-
wendung von Produktionsregeln auf Ausfuhrungskonflikte stofen.

Zum Beispiel beim Linksparser der produce-produce @nflict: mit den gege-
benen Produktionsregeln Al —wq | und A|— w» | . Bei diesem Konflikt

konnen auf das Nichtterminal A, das as oberstes Symbal im Keller liegt, zwei
Produktionsregel n angewendet werden.

Beim Redhtsparser ist es einmal der shift-reduce @nflict, mit folgenden gege-
benen Produktionsregeln: w]|— A| und |a— a , denn bei Anwendung
auf die Konfiguration $y w|ay$ hat man ebenfall s verschiedene Moglichkeiten:

Einerseits das a zu shiften, andererseits zu A zu reduzieren. Zum anderen kann
der reducereduce conflict vorkommen, wenn die folgenden Produktionsregeln
gegeben sind: wq| — A4l und wo| — As[ mit w4 Suffix von wo, . Es stelt

sich de Frage, ob der Suffix oder o weiter abgeleitet werden soll.

Der hier beschriebene Nichtdetermismus darf bel eéinem Parser fir den Einsatz in der
Praxis nicht vorkommen. Man muf3 de Sicherheit haben, dasser auf allen Eingaben
halt und immer das richtige Ergebnis liefert. Um diesen auftretenden Nichtdetermi-
nismus zu bekampfen wird im nachsten Kapitel das lookahead-Symbal eingefiihrt.
Dader Linksparser mit Hilfe von lookaheads deterministisch wird, kann die Defini-
tion des Linksparsers (man spricht spéter von einem Starken LL(K) Parser) ver-
schéarft werden.



V) Starke LL (k)-Syntaxanalyse

Zuvor noch ein paa Grundagen zur Definition eines Starken LL (k)-Parsers:
Sel G=(V,T,P,S) eine Grammatik, keN, yeV*.
Dann kann man zwel Mengen aus der Sprache der Grammatik definieren:

1) Fl RSTG,k(y) =kiLg(y)
Diese Menge spiegelt genau de Menge der k-Préfixe ( = Préfixe der Lange k)
der Terminalworter wider, die von dem String y abgeleitet werden konnen.

2.) FOLLOWG 1 (¥) ={ YeT*| SO *xy in G und yeFIRST ()

x, eV*}
Diese Menge ist die Menge der k-Prafixe des Terminalwortes, die nach der Ab-
leitung des Strings y abgeleitet werden kénnen.

S

L | L |
€FIRSTek(y) €FOLLOWak(y)

Zum besseren Verstandns sehe bitte obige Abbildung, die einen Ableitungsbaum
zagt, der bel dem Startsymbal S beginnt und den oben angesprochenen String Y
enthalt.

Ein starker LL (k)-Parser (SLL (k)-Parser) fur eine Grammatik G = (V,T,P,S) ist ein
Kellerautomat (M, T) mit Ausgabe, der wie folgt definiert ist:
M =(V,T,P,S{€}.3)

Die Menge der Produktionsregeln P, bestehen aus:

(pa) Aly— wR|y  firenA —w eP
(sa) ala—| aeT,
y EFIRST | (WFOLLOW | (A)) ist das lookahead-Symbal, welches neu ein-
gefuhrt wurde
und die Ausgabefunktion T:
(D) TAY-wRy)=A-w
(20 T(@Ea-|)=¢€



Noch einige Erlauterungen zum lookahead-Symbal:

Mit dem lookahead-Symbal wird bestimmt, welches Eingabesymbad auf dem Einga-
beband as n&chstes zu stehen hat, damit man eine bestimmte Produktion anwenden
kann.

Beispidl:

Es & in Py gegeben:

a) Ala— wR| a fir A—weP

b) ala—| fur aeT

¢) aeFIRST | (WFOLLOW | (A))

Die Benutzung des lookaheads ist sehr nitzlich, z.B. bei 2 verschiedenen
Produktionsregeln Ala— wqla  Alb — wo|b, d.h. dassdas Nichtterminal A in der

Grammatik entweder nach wq oder wo abgeleitet werden kann. Damit der SLL (k)-

Parser erkennt, welche Produktion er anwenden soll, braucht er nur zu untersuchen,
was a's aktuell es Eingabesymbal auf dem Eingabeband steht. Ist es a, dannwird
A — wq abgeleitet, ist esb, dann wird A —w, abgeleitet. Man merkt, dass das look-

ahead-Symbal hier zur eindeutigen Zuordnung der Produktion auf einer gegebenen
Konfiguration verhilft und eventuell auftretenden Nichtdeterminismus der Gram-
matik beseaitigt.

Beispiele fur lookahead —Auswertung der Grammatik Gp|ock:

Gblock = (V.T,R.S)

P. S—E|B
E—¢€
B — & begin SC end
C—e€|;SC

k=1:

FIRST4 (@FOLLOW (B)) ={&}
FIRSTq (begin S C end FOLL OW1 (B)) = { begin}
FIRST1 (; SCFOLLOW1 (C)) ={:}

FIRST4 (B FOLLOW] (S)) = FIRST{ (B) ={a, begin}

FIRST4 (¢ FOLLOW/{ (C)) = FOLLOW (C) ={end}
FIRST{ (¢ FOLLOW{ (S)) = FOLLOW, (S) ={end, ; $}
FIRST{ (¢ FOLLOW] (E)) = FOLLOW/ (E) ={end, ; .$}



Auswertung eines starken LL (1)-Parsers fur die Grammatik Gp|ock
bei der Beispieleingaben flr w:

Produktionsregeln fir den Kellerautomaten laut Definition:
Bla—ala
B|begin — end C S begin|begin
Cl;—Cs;l;
Sla— Bla
Slbegin — B|begin
Clend — |end
Slend — Elend
SI; — El;
Elend — |end
El; —1;
S|$ —-E|$
E|$—|$

Eingabe: w = €
Auswertung: $S|$ 0 SEIS O $|$
Ausgabe: (S—E)(E—¢€)

Eingabe: w = begin a; begina; ; end end
Auswertung:

$Sbegina; begina; ;endend $
$B|begina; begina; ;endend $

$end C Sheginjbegina; begina; ;endend $
$endC Sja; begina; ;endend $

$end C Bla; begina; ;endend $
$endCala; begina;;endend $
$endC|; begina;;endend $
$endCS;|;begina;;endend $
$end CS|begina;;endend $
$endC B|begina;;endend $

$end CendC Shegin| begina; ;endend $
$endCendCS|a;;endend $
$endCendCB|a;;endend $
$endCendCala;;endend $
$endCendC|;;endend $
$endCendCS;|;;endend $
$endCendCS| ;endend $
$endCendCE]| ;endend $
$endCendC| ;endend $
$endCendCS;|;endend $



$endCendCS|endend $
$endCendCE|endend $
$endCendC|endend $
$endCend|endend $
$endC|end $
$end|end $

$1$

Ausgabe:
(S—B)(B—begin S C end)(S—B)(B—a)(C—;SC)(S—B)(B—begin S C end)
(S5-B)(B—a)(C—; S C)(S—E)(E—¢€)(C—; SC)(S—E)(E—€)(C—€)(C—€)

Der Begriff starker LL (k)-Parser noch kurz erkléart: ,stark” zeigt an welche Parser-
konstruktionsmethode verwendet wird, hier hangt die Auswahl der Alternative fir
das aktuelle Nichtterminal nicht vom konsumierten Linkskontext ab (unabhéngig
vom Linkskontext). LL bedeutet, dass der Eingabestring von links nach rechts ge-
parst wird und dass eine Linksableitung produziert wird. k bedeutet, dassdie Lange
des verwendeten |ookaheads hochstens Kk ist.

Im nadhsten Kapitel werden die Eigenschaften von SLL (k)-Grammatiken vorge-
stellt.



V) Eigenschaften starker LL (k) Grammatiken

Vorab ein paar Definitionen:
Eine Grammatik ist stark LL (k), wennihr SLL (k)-Parser deterministisch ist.

Eine Sprache Uber ein Alphabet T ist stark LL (k), wenn sie von einer starken LL (k)
Grammatik mit Terminalaphabet T akzeptiert wird.

Wir betrachten im folgenden kurz die Nichtterminale der Produktionsregeln eines
SLL (k)-Parsers, bei denen es zu einem produce-produce Konflikt kommen kann:
Aly—wqly Aly—woly mit wq #wo

Da das Auftreten von Nichtdeterminismus unerwiinscht ist, definiert man, dass jedes
Nichtterminal SLL (k) Eigenschaft hat, wenn folgendes eingehalten wird:
FIRST | (w1 FOLLOW | (A)) N FIRST | (W FOLLOW | (A)) =0

V disjunkte Regeln A —w 1| w 5
d.h, dass die lookahead-Symbole, die fir wq und w, verwendet werden, nicht
gleich sein durfen.

Man kann somit folgende Charakterisierungen treff en:
Y reduzierte Grammatiken und ke N sollen die folgenden Behauptungen aquivalent
gelten:

) der SLL (K) — Parser fur G ist deterministisch
[I)  estritt kein produce-produce Konflikt auf
[II)  ale Nichtterminale haben die SLL (k)-Eigenschaft
V) folgendeswird immer erfillt:
X1,:Xp €T* W1, W 9,01,0 o €V*
So* XlA(Sl U X1 W 151 [ * X1Y1: (wobei 00 und O * Linksablei-
SO* XpA0, 0 XoW 505 O*Xoyp,  tungen sind)
und kiyq=kiyo
0 wqi=wo

Unter anderem ist von diesen Eigenschaften ableitbar, dasseine SLL (k)-Grammatik
eindeutiqg ist, hierauf geheich aber nicht ndher ein.

Im folgenden Abschnitt wird noch das Problem der Rekursivitét in einer Grammatik
behandelt.



Vorab wieder ein paa Definitionen:
Eine Konfiguration ¢b eines KA M durchlauft eine Schleife, falses VneN
Konfigurationen ¢, gibt fir die gilt:

¢ 0"y

Sel ¢ eine Schleifen-Konfiguration eines Kellerautomaten M , dann gibt es ein
y € T* undeine unendliche Reihe von y; e V*, >0, so dassgilt:
¢ O*$yply$ und  §ly$0 Sy;.1ly$ . Vi=O0.

Daraus ist leicht ersichtlich, dassder Kellerautomat M unendlich lang eine Schleife
fUr ein Eingabewort w e T* durchlauft, genau dann, wenn es eine Konfiguration von
M fir w gibt, die eine Schleife durchlauft.

Ein Nichtterminal A einer Grammatik G ist links-rekursiv, wenn es eine Ableitung
der Form A O YAB mit S e V* gibt.

Eine Grammatik ist links-rekursiv , wenn sie mindestens ein links-rekursives Nicht-
terminal enthalt.

Nun zu den Auswirkungen der Rekursivitét auf den SLL (k)-Parser:

Sei G reduzierte Grammatik und ke N.

Ist die Grammatik G links-rekursiv, dann ist das genau dann der Fall, wenn der
SLL (k)-Parser von G fur w € L(G) unendich lang eine Schleife durchlduft. Somit
halt ein SLL (k)-Parser fur jede nicht links-rekursive Grammatik an. Und es folgt,
dass eine reduzierte, linksrekursive Grammatik nicht stark LL (k) ist fur k > 0.



V1) mplementierung eines darken LL (k)-Par sers

In diesem Kapitel werden RAM-Programme a@ngesetzt, um einen SLL (1)-Parser zu
simulieren.
Wir betrachten dabel zwei verschiedene Ansdtze:
1.) Der Keller des zugrundeliegenden Kellerautomaten wird exakt implementiert
2.) Rekursives Absteigen

1.1) Grundlagen:
Gegeben sal eine SLL (1) — Grammatik G = (V,T,P,S), bei der T aus Zeichen-
klassennamen besteht (siehe aster Vortrag).
Beispiel fur Grammatik Gp|ock :
T = { atoken, begin-keyword, end-keyword, semicolon}, wobei die Elemente
der Menge fir die folgende Token Tokenklassennamen sind:
atoken="a ,
begin-keyword = "begin" ,
end-keyword = "end’
semicolon=";"
eof-token =% (spezidl fur das Endmarkierungsymbaol)

Im folgenden wird kurz auf die Konstruktion kezw. Implementierung des Scanners
und des Kell ers eingegangen.

a) Konstruktion Scanner:

Das Wort w = xqX5 . . .X | der Eingabe wird durch den Scanner zu einer Folge
von Tupeln verarbeitet: (Xq,mq). . (X .M ) ($,eof-token), dabei steht m; mit
i=1,...kflrdiejeweilige Tokenklassein der x; enthaltenist. Bei der Verar-

beitung des Eingabewortes wird so auch eine lexikalische Analyse durchgefihrt,
denn kei einem unkorrekten lexikali schen Ausdruck fir ein X bekommt das ent-

sprechende m; den Wert error-token zugewiesen. Die Tokenklasse @ror-token
enthalt alle nicht korrekten lexikali schen Ausdriicke.

Der Parser ruft den Scanner auf, wenn das aktuelle Eingabesymboal geshiftet
wurde und e n neues Eingabesymbal bestimmt werden muf3 Der Befehl scan
veranlaldt, dassdas néchste token vom Eingabewort extrahiert wird und in der
globalen Variable token gespeichert wird. Diese Variable besteht aus zwel
Feldern in Anlehnung an das Tupel (x,m). Das Feld mit der Bezeichnung
token.kind enthélt m, den Zeichenklassnname von x, wobei das andere Feld
nattrlich x enthalt, den aktuellen Tokenstring.



b) Konstruktion Keller:

Der Keller kann alle Symbale der Grammatik inklusiv $ enthalten urd wird mit

den Operationen empty, push, pop und isempty beabeitet.

empty: Der Keller wird vollsténdig geleat.

push(X): Das Symbal X wird auf den Keller gelegt

pop(symbal): wirft das oberste Symbal aus dem Kell er und speichert esin der
Variable symbal

Isempty: Uberprift ob der Keller leer ist.

Der Keller wird mit $ und Sinitialisiert. Um die néchste Aktion des SLL (1)-
Parsers bestimmen zu kdnnen, wird das oberste Symbal des Kellers mit den
Befehl pop(symboal) gepoppt. Ist dabei das gepoppte Symbal ein Terminal und
das aktuelle Eingabesymbad a stimmt mit disem Uberein , dann wird a aus dem
Keller geshiftet (ala—|) und der nachste Token wird eingelesen. Ist das gepopp-
te Symboal dagegen ein Nichtterminal, dannwird die ihm durch de Grammatik
zugewiesene Produktionsregel angewendet, natirlich mit Uberpriifung des aktu-

ell en Eingabesymbales (Ala— wRja).
Die Simulation ist zu Ende, wenn:
1.) Der Kéller ist lee und das |etztes Eingabezeichenist $
2.) Der Kdler ist lea aber das aktuelle Eingabezechenist #$
3.) Der Kéller ist leg aber keine Produlionsregeln sind mehr
anwendbar
Dabei terminiert bei 2.) und 3.) der Prozess und es wird eine Fehlermeldung aus-

gegeben (error(m)).

Nun zur Implementierung.

1.2) Implementierung

Die Kelerimplementierung eines SLL (1)-Parsers:

empty;
push(eof-token);
push(S);

scan;

repeat

pop(symbol);
case symbal of

X1 parse(Xq);



Xo: parse(Xp);

Xy parse(Xp);
end
until isempty;

Nun de Parsingprogramme fir ein gepopptes Nichtterminal und ein gepopptes
Terminal:

Parsingprogramm fir ein Nichtterminal A mit den Produktionsregeln
A—Xq1. - -X1n1| | Xm1- "anm

parse(A) =
begin write A — X41. . .Xlnl";
push(Xlnl); .. +push(X11);
end else

i tokenkind in FIRST{ (X py. . - Xy, FOLLOW( (A)) then
begin write A — X1 - - anm";
push(anm); .« 2puUsh(X 1)

end else
error(""No A can start with this™);

Parsingprogramm fir ein Terminal aund das Endmarkierungssymbal $:

parse(a) =
if token.kind=a then
scan,
else
error( a ewartet”);

parse(eof-token) =
If token.kind < > eof-token then
error("" Ende der Eingabe awartet™);



Beispiel fur eine Kellerimplementation durch Parsingprogramme fir die Grammatik
G=(V,T,RYS

P. S—E|B
E—¢€
B — @ begin SC end
C—e€|;SC
parse(S) =

if token.kind in {atoken, begin-keyword} then
begin write 'S— B’
push(B);
end else
if token.kind in { end-keyword, semicolon, eof-token} then
begin write 'S— E’;
push(E);
end else
error("'No E can start with this™);
parse(E) =

if token.kind in { end-keyword, semicolon, eof-token } then
begin write "E —€";
end else

error("'No E can start with this™);

parse(B) =
iIf token.kind in {a-token} then
begin write "'B—a’’;
push(a-token);
end else
if token.kind in { begin-keyword} then
begin write "B —begin C Send”’;
push(end-keyword); push(C); push(S);push(begin-keyword);
end else
error("'No B can start with this™);

parse(C) =
if token.kind in {end-keyword} then
begin write "C —€"’;
end else
if token.kind in {semicolon} then
begin write ' C—; SC”;



push(C); push(S);push(semicolon);
end else
error(""No C can start with this™);

2.)Rekursives Absteigen
2.1) Grundagen

Die in 11 beschriebenen Funktionen werden auch in dieser Implementierung
ebenfalls verwendet.

Beim rekursiven Absteigen wird kein Keller implementiert, sondern eine Menge
von Prozeduren, die sich gegenseitig untereinander rekursiv aufrufen (man nutzt
aso den Runtimestadk des laufenden Programms). Dabei hat jedes Nichtterminal
A ene eigene Prozedur mit dem Ziel, die Sétze a1 parsen, die von dar Gramma-
tik (V,T,P,A) abgeletet werden konnen. Die Prozedur A wird aufgerufen, wenn
das aktuelle Eingabesymbal einen Satz in der Sprache L(A) einleitet; sie parst
den Satz und gbt die Kontrolle an de aufgerufene Prozedur zurlick. Nach die-
sem return schreitet das Einlesen der Eingabe welter fort, so dass das aktuelle
Eingabesymbal der wirkliche Nachfolger von A ist. Das Hauptprogramm besteht
aus der Prozedur S, die nach dem Einlesen des ersten Eingabesymboles aufgeru-
fen wird. Wird ein return der Prozedur S zuriickgegeben, Gberprift das Prgramm,
ob de Eingabe abgeabeitet ist, d.h. ob das Endmarkierungssymbal $ auf dem
Eingabeband steht.

2.2) Implementierung

Das Hauptprogramm:

scan,
S,
if token.kind < > eof .token then
error(" Ende der Eingabe erwartet™);

Parsing-Prozedur fur ein Nichtterminal A:
A— w1|ws. . Jwp

procedure A;
begin
if token.kind in FIRST 1 (cwqFOLLOW1 (A)) then
begin
write”"A — w1,
parse(w);



end else

if token.kind in FIRST; (v, FOLLOW; (A)) then
begin

write A — w7
parse(wy);

end else

error("" No A can start with this.”");
end;

Parsing-Prozedur fir die Suffixe der rechten Seite:
aeT, AeV\T, BeV*

parse(af) = parse(Ap) =
scan; A,
check(B); check(B);
check(aB) = check(AB) =
if token.kind = athen parse(AB);
scan;
else

error(” a gwartet ");
ched(p)
parse(€) = check(e) = €
Beispiel zum rekursiven Absteigen fur die Grammetik Gp|ock = (V,T,P,S):

P. S—E|B
E—¢€
B — g begin SC end
C—-¢€],SC

procedure S;
begin
if token.kind in { a-token,being-keyword} then
begin
write 'S—B"’;
B;
end else
if token.kind in { end-keyword,eof-token,semicolon} then
begin
write ' S—E "
E;



end else
error("" No S can start with this.”);
end;

procedure E;
begin
if token.kind in { end-keyword,semicolon,eof-token} then
begin
write E— €"’;
B;
end else
error("" No E can start with this.”");
end;

procedure B;
begin
iIf token.kind in {a-token} then
begin
write B —a’;
scan,
end else
if token.kind in { begin-keyword} then
begin
write B —begin SCend
scan,
S,
G
If token.kind = end-keyword then
scan;
else
error (" end-keyword expected. );

end else
error("" No B can start with this.”");
end;

procedure C;
begin
if token.kind in {end-keyword} then
begin
write C—€"’;
end else
if token.kind in {semicolon} then

begin



write C—;SC";
scan;
S
(0%
end else

error("" No C can start with this.”");
end;



