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Kap. 0: Compiler-Generierende Systeme.

Ein Ubersetzer ist ein Programm, das als Eingabe ein in einer Quellsprache (QS) formuliertes
Programm akzeptiert und es in ein aguivalentes Programm einer Zielsprache (ZS), in der Regel der
M aschinensprache eines realen Rechners, Uberfuhrt; ist die Quellsprache eine hohere, algorithmische
Programmiersprache, so nennen wir den Ubersetzer einen Compiler; Ubersetzer aus einer niederen,
maschinennahen Programmiersprache mit 1-1-Entsprechung zwischen Instruktionen in der Quell-
und der Zielsprache werden im allgemeinen Assembler genannt.

Ein Compiler ist typischerweise ein komplexes Programm. In der Vergangenheit betrug der
Aufwand zur Implementierung eines Compilers tiblicherweise mehrere Mannjahre. Dieser hohe
Aufwand und das lastige Problem der Implementierungsfehler lieBen bald den Wunsch entstehen,
die Aufgabe des Compiler-Schreibens zu automatisieren.

Die Idee der automatischen Konstruktion von Compilern entstand wohl schon bald nach der
Présentierung der ersten Compiler selbst; man kann diese Entwicklung etwa seit der ersten Ha fte der
60-er Jahre verfolgen. In [FeG 68] findet sich eine Zusammenstellung der bis zu dieser Zeit be-
kanntgewordenen Entwicklungen auf dem Gebiet der automatischen Erzeugung von Compilern. Es
wird hier der Begriff der “Trandator Writing Systems’ (TWS) eingefuhrt; damit wird eine neue
Klasse von (System-) Programmen definiert, die Uber das hinausgeht, was ansonsten als Compiler-
Writing Tool verstanden werden kann. (Als ein solches Tool konnte man etwa auch einen Editor zur
Queltextaufbereitung verstehen.)

In der zweiten Halfte der 60-er Jahre kam es zu weitgehenden Fortschritten in der Theorie von
Syntax und Semantik von Programmiersprachen, so mit der Definition der LR(k)-Sprachen und den
attributierten Grammatiken, die sich als leistungsfahiges Mittel zur Beschreibung der statischen
Semantik einer Programmiersprache erwiesen haben.

Parallel zu den Ergebnissen auf dem Gebiet der formalen Beschreibungsmittel fihrten Fortschritte
in der Programmiersystematik und —methodik auf dem Gebiet des Compilerbaus zu einer schemati-
schen Gliederung eines Compilers in logisch unabhangige Teile, die die Quellsprachen-Eingabe
nacheinander in eine Folge von Zwischenergebnissen Uberfihren, an deren Ende das gewiinschte
Zielsprachenprogramm steht. Diese schematische Gliederung 183t sich durch nachfolgendes Bild 0.1
veranschaulichen.

In der lexikalischen Analyse (der entsprechende Compilerteil wird Ublicherweise Scanner genannt)
werden die Zeichen der Quellsprachen- Eingabe zu Klassen von (Grund-) Symbolen zusam-
mengefaft. Die vom Scanner erzeugte Symbol-Folge ist Eingabe fir die syntaktische Analyse (den
Parser oder Zerteiler); der Parser Uberprift die Eingabe auf syntaktische Korrektheit und meldet
einen Fehler genau dann, wenn die Eingabe nicht aus der Sprache ist.

Parallel zur syntaktischen Analyse wird ein (mdglicherweise nur konzeptionell vorhandener) Syntax-
baum erzeugt, auf dem wahrend der sich anschliefenden semantischen Analyse die statische Seman-
tik des Eingabe-Programms berechnet werden kann. Hier wird auerdem umfangreiche Vorbereitung
zur Generierung von Code vorgenommen; dadurch wird die sich anschlieBende Code-Generierung
ermoglicht und u.U. wesentlich vereinfacht bzw. die Qualitat des generierten Codes verbessert.
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Die Arbeit des Compilerschreibens wird durch eine solche Aufteilung in unabhangige Teillkompo-
nenten wesentlich erleichtert und zugleich sicherer; die Entwicklung eines Compilers wird auch (bei
traditioneller Vorgehensweise) dadurch beschleunigt, daf3 die Komponenten nach geeigneter
Schnittstellen-Definition (zeitlich) parallel entwickelt werden kdnnen.

@S- Programm (al s Zei chenf ol ge)

V
LEXI KALI SCHE
ANALYSE

%
@S- Programm (al s Synbol f ol ge)
|

\Y;
SYNTAKTI SCHE
ANALYSE
%
konkr et er Syntaxbaum

|
\Y;
SEMANTI SCHE |
ANALYSE |

v
attributierter Syntaxbaum

V
CODE
ERZEUGUNG
%
Maschi nenpr ogr anm

Abb. 0.1: Vertikale Fragmentierung eines Compilers. (aus [Gan 76] nach McK 74])

Daneben ergibt diese Methode des “vertikalen Fragmentierens” [McK 74] auch Ansatze zur
automatischen Erzeugung der Komponenten eines Compilers. Die Vorgehensweise ist hier nun die,
daf3 jede Komponente des Compilers durch eine geeignete Beschreibung spezifiziert und diese Be-
schreibung durch einen zugehorigen Generator in eine in einem Compiler verwendbare Form
Ubergefiihrt wird. Als groben Aufbau eines Compiler-Generierenden Systems (CGS) erhalt man
damit diein Bild 0.2 dargestellte Struktur.

Entsprechend der dort angegebenen Gliederung zerfallt ein Compiler-Generator in die folgenden
Einzel-Generatoren:

— den Scanner-Generator,

der mithilfe der durch regulare Ausdriicke spezifierten lexikalischen Einheiten der
Programmiersprache einen Scanner generiert,

—  den Parser-Generator,
der die syntaktische Analyse eines Quellprogramms generiert,
sowie

— Generatoren,

die (in Abhangigkeit von dem gewahlten Verfahren zur Syntaxanalyse) die (Organi-
sation der) Ber echnung der semantischen Attribute zur Compile-Zeit erzeugen.



Compiler-Generierende Systeme. 3

Nach anfanglichen Versuchen, zumindest fir die Implementierung von Teilen eines Compilers (z.B.
Scanner oder Parser) eine Rechnerunterstitzung zu erhalten, bewegte sich die Entwicklung auf dem
Gebiet der Compiler-Erzeugung nun in Richtung auf vollstandige Systeme, die (moglichst) alle
Komponenten eines Compilers automatisch erzeugen sollten; eine Zusammenstellung existierender
Systeme findet sichin [MeN 82].

Alle Systeme unterscheiden sich stark in ihrer Leistungsumfang (YACC [Joh 76] etwa ist eigentlich
nur ein LALR(1)-Parsergenerator und wird erst in Verbindung dem LEX-System zu einem CGS,
wobei die Moglichkeit zur Attributierung recht eingeschrankt ist, GAG [KHZ 82] — &hnlich struk-
turiert —ist dagegen auf die Generierung leistungsfahiger Attributauswerter ausgerichtet) und in ihrer
Anwendbarkeit bzw. ihrer Verfugbarkeit ([LeB 74] betonen, da3 das dort vorgestellte System
sowohl “anwendbar” als auch “portabel” sei) und auch in ihrem Bedienungskomfort.

LEXI KALI SCHE| <--- | SCANNER- <--- Synbol definitionen
ANAL YSE CGENERATOR

SYNTAKTI SCHE| <--- | PARSER- <--- kontextfreie Gammtik
ANALYSE GENERATOR

SEMANTI SCHE | <--+

ANAL YSE | | GENERATOR
| - DER <--- Attribute, semanti sche
| | ATTRI BUT- Akt i onen, Hi | f sprogranmme
CODE <--+ | BERECHNUNG

ERZEUGUNG

Abb. 0.2: Grob-Struktur eines Compiler-Generierenden Systems (aus: [Gan 76]).

Abgesehen von weiteren Unterschieden in ihrer Struktur und den verwendeten Verfahren weisen
jedoch die meisten existierenden Compiler-generierenden Systeme den (wohl entscheidenden) Nach-
teil auf, daf3 sie ausschlieBlich auf speziellen Maschinen lauffahig sind, in der Regel auf der
Maschine, auf der sie — zumeist in der jeweiligen System-Programmiersprache (oder einer anderen,
speziell fur diese Aufgabe entwickelten und meist ebenfalls nicht Ubertragbaren Programmier-
sprache) implementiert wurden. Wenn sie tberhaupt als auf andere Maschinen Ubertragbar
angesehen werden konnen, so ist dies zumeist nur unter sehr grofen Anstrengungen moglich; diese
Aussage gilt weitgehend ebenfalls fir die von diesen Systemen generierten Compiler.

Ausgangspunkt fir die Entwicklung von POCO (Portable Compiler Generator) ist das an der TU
M Uinchen entwickelte System MUG1; POCO sollte zunachst nur die Portabilitéat (des Generators) si-
chern. Aus diesem Ansatz zu POCO ergaben sich die folgenden, weitergehenden Zielsetzungen, die
in dieser Arbeit untersucht werden:

— ausgehend von bekannten Verfahren soll ein Compiler-generierendes System ent-
wickelt werden, das hinsichtlich der (fur die Praxis relevanten) Méachtigkeit der
zugrundeliegenden Verfahren, seiner Benutzbarkeit und seiner Sicherheit einem
modernen Stand entsprechen soll

— das System soll von Grund auf so angelegt sein, daB eine Ubertragung sowohl des
Systems selbst al's auch der generierbaren Compiler moglich und praktikabel ist

— die generierten Compiler sollen — unter Beriicksichtigung der Ubertragungs-
problematik — den zu fordernden Effizienzkriterien genugen.
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Das Hauptgewicht soll in dieser Arbeit darauf gelegt werden, eine Methode dafiir zu finden,
Compiler zu erzeugen, die tatsachlich — und mit vertretbarem Aufwand — auf verschiedene reale
Maschinen Ulbertragen werden konnen; diese Methode soll in gleicher Weise dazu geeignet sein, die
Ubertragung des Compiler-Generators selbst zu ermoglichen.

In der Vergangenheit war man in diesem Zusammenhang der Ansicht, da3 diese Aufgabe — wenn
man zunachst von der Sonderrolle der Compiler hinsichtlich ihres Back-Ends, der Code-Generierung
fur eine bestimmte Maschine, absieht — durch die Verwendung einer htheren Programmiersprache
zur Implementierung des Programms “Compiler” (bzw. “Compiler-Generator”) gelost werden
konnte. Wir werden diesen Ansatz unter sehr pragmatischen Gesichtspunkten untersuchen; dabei
wird sich zeigen, da3 sich in der Praxis z.T. unuberwindliche Schwierigkeiten ergeben. Im tbrigen
erscheint es fraglich, ob es zulassig ist, von einem portablen generierten Compiler sprechen zu
durfen, wenn dieser zur Erlangung der Einsatzfahigkeit eines anderen, schon existierenden
Compilers auf der Zielmaschine bedarf; handelt es sich bei der Zielmaschine namlich um eine
“nackte” Maschine, fir die erst Werkzeuge (eben Compiler) erzeugt werden sollen (diese Situation
ist wohl typisch fur die Verwendung eines CGS), so ist der erzeugte Compiler fur diese Maschine
zunéchst wertlos. Die in dieser Arbeit vorgeschlagene Vorgehensweise wird daher im wesentlichen
darin bestehen, eine bekannte Methode zur Ubertragung von Compilern zu verwenden und diese auf
der (Generator-System-) Ebene auszunutzen.

Unabhangig von der Ubertragungsproblematik bleibt jedoch die Notwendigkeit bestehen, eine
geeignete Implementierungssprache fir das CGS zu finden; hier soll speziell eine Losung gefunden
werden, die auch fur die Arbeit mit dem CGS (bei der Generierung von Compilern) verwendbar ist.

Diese Arbeit unterscheidet sich von anderen vor allem in der Hinsicht, da3 eine Losung der in der
Praxis existierenden Probleme angestrebt wird; dies aupert sich auch darin, da3 empirische Ergeb-
nisse fur unsere Losung zugrundegelegt wurden. Gerade wegen dieser Praxisorientierung (und der
Vielzahl unterschiedlicher Teilaufgaben) wurde fur die Arbeit eine informale Darstellungsweise
gewahit.

Die Gliederung der Arbeit sei hier kurz zusammengefafdt: Nach einer knappen Zusammenstellung
grundlegender Definitionen und Verfahren, werden wir die Zieldefinition fir ein praktikables Compi-
ler-Generierendes System angeben. Eine allgemeine Untersuchung der Probleme der Ubertragbarkeit
und die Wahl einer fir unsere Zielsetzung geeigneten Implementierungssprache behandeln wir in
eigenen Abschnitten. Die Ergebnisse dieser Untersuchungen beeinflussen die konkrete Realisierung
des CGS, die wir anschlieBend beschreiben; das konkret gewzhite Ubertragungsverfahren wenden
wir danach auf unsere Situation an. Die beiden letzten Abschnitte beschaftigen sich mit den Kompo-
nenten einer Generierungsumgebung sowie der Verbesserung der Qualitéa der generierten Kompo-
nenten unter besonderer Beriicksichtigung des Ubertragungsverfahrens.

Im Anhang wird insbesondere die Generator-Eingabesprache und die Bedienung des Generators in
zwel wichtigen Umgebungen zusammenfassend dargestellt. Eine Beispieleingabe dient zur Veran-
schaulichung.

Eine Implementierung des Compiler-Generierenden Systemsin der beschriebenen Form liegt (soweit
in einigen wenigen Punkten nicht ausdricklich vermerkt) vor; Teile des Gesamtsystems wurden auch
als Aufgaben im Rahmen des Fortgeschrittenen-Programmierpraktikums an der Universitat des
Saarlandes implementiert. Ebenso wurde die Generierung eines kompletten Compilers als Projekt im
Rahmen eines solchen Praktikums durchgefihrt.

Seit der Fertigstellung des Systems wurde POCO in verschiedenen Projekten eingesetzt und konnte
dabel seine Leistungsfahigkeit und seine Stabilitat unter Beweis stellen. Die Anwendungsgebiete
reichen dabei vom konventionellen Compilerbau Ulber Analysatoren der Qualité von Programmen
bis hin zu eher untypischen Verwendungen wie der Analyse von Bildschirmeingabedaten. Auch von
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kommerziellen Anwendern wurde POCO erfolgreich eingesetzt, so auch zur Generierung eines
Compilers fur eine Programmiersprache fir Speicherprogrammierbare Steuerungen (SPS).

Das POCO-System wird akademischen Institutionen gegen eine nominelle Gebihr zur Verfiigung
gestellt; es kann vom Autor Uber die Universitédt des Saarlandes, Fachbereich Informatik, Lehrstuhl
Prof. Dr. R.Wilhelm bezogen werden. Kommerzielle Interessenten werden an die Firma meta-level

software GmbH, Saarbriicken, verwiesen.



6 Compiler-Generierende Systeme.
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Kap. 1: Definitionen und Grundlagen.

In diesem Abschnitt geben wir grundlegende Definitionen und Verfahren an, die fur die Kon-
struktion des Generator-Systems benttigt werden. Wir beschranken uns auf eine knappe Zusammen-
stellung der wesentlichsten Punkte, die wir (auch wegen der angestrebten Praxisorientierung)
weitgehend nur als Sprachregelung verwenden werden.

1.1 Kontextfreie Grammatik.

Def. 1.1.1: (kontextfreie Grammatik)
Eine kontextfreie Grammatik ein (CFG) ist ein Tupel G=(N, T, P, X")
mit:

N : endliche nicht-leere Menge von Nonterminal s

T : endliche nicht-leere Menge von Terminals

P : endliche Menge von Produktionen mit PO N x (N O T)"

X' Axiom, X' O N.

DieElemente aus N OO T heiffen Grammatiksymbole; esgilt N n T =0.
Wir notieren eine Produktion p O Pinder Form: p: Xy - Xy, ..., X,

Def. 1.1.2: (Satzform, Ableitung, Satz)
Sei G=(N, T, P, X") CFG. Eine Satzform wird definiert durch:

1. X' ist eine Satzform.
2. Ist uvweine Satzformund istv — v’ O P, dannist auch uv’ weine Satzform.

Wir nennen uv’w direkt ableitbar von uvw, in der Notation:
uvw O uv’ w.
( ="> notiert die reflexive, transitive Hillle von O )
Eine Ableitung in G von u nach v der Lange k (u =*> w) ist eine Folge von Satzformen v, vy, ..., Vy
mit
u=vgw=veundv,_ O v;forl i k.

Istw O T, dann heipt die Ableitung terminal, w Satz.

Def. 1.1.3: (von G erzeugte Sprache)
Se GCFG. L(G):={w|X ="> w,w T} heipt die von G erzeugte Sprache.
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Def. 1.1.4: (Chomsky-reduziert)

Sei G=(N, T, P, X") CFG.

G heipt Chomsky-reduziert (kurz: reduziert) genau dann wenn:
1. furaleX ONgibtesx,y O (N OT)" mit X’ ="> xXy.
2.furaleX ONgibtesw O T mit X =">w.

Def. 1.1.5.: (s-Nonterminal)

Sel G CFG. Wir nennen ein Nonterminal, das nur in einer Produktion auf der linken Seite steht,
deren rechte Seite leer ist, ein e-Nonterminal.

Def. 1.1.6.: (FIRST)

Sei GCFG,AONDOT.

FIRST, (A) :=={ u|(A =">uwund |x| =k) O(A =">uund |x| <k) }

Def. 1.1.7.: (LR(k)- Grammatik)

Se G=(N, T, P, X") CFG. G erfullt die LR(k)-Eigenschaft, falls (mit J Rechtsableitung) aus

1. X' =">uAw O uzw und
2.X'=">vBx 0O uzy und
3. FIRST, (W) = FIRST,(y)

folgt, daB u=v, A=Bund x =Y.

1.2 LR-Parser.

Die syntaktische Analyse eines mit POCO generierten Compilers wird durch (eine Variante der) de-
terministischen bottom-up shift-reduce Parser erfolgen. Wir gehen daher kurz auf diese Analyse-
technik ein; wir betrachten speziell LR-Parser mit einem 1-Symbol-L ookahead.

Ein LR-Parser besteht aus einer Eingabe, einem Parse-Stack und einer Parse-Tafel, in der die Parse-
Aktionen beschrieben sind, die durch den dazugehorigen Treiber ausgefihrt werden; Bild 1.1 zeigt
den Aufbau eines L R-Parsers:

Ei ngabe

R R S B L
Par se- | al | | ai | | an
St ack SRR R +

N

+-- -+ |
| sm| <-- R e +
+-- -+ \ | R SRR +
| | \ Par se- ||
| | ----- | Treiber | Tabelle | |
| oo +
| | - +
+-- -+

Abb. 1.1: Aufbau des LR-Parsers.
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Die Eingabe wird zeichenweise von links nach rechts gelesen. Der Parse-Stack enthat ein Wort der
Form

SoX1S1 - -+ X¢Sm

wobei s Zustande (“states’) des Treibers und X; Grammatik-Symbole sind; der oberste Zustand im
Parse-Stack s, heif3t aktueller Zustand.

Die Parse-Tabelle enthdlt die Werte der Aktionsfunktion ACTION und der Zustandilbergangs-
funktion GOTO. Fur ACTION (s,,&) (mit s,, Zustand, g Eingabezeichen) gibt es einen der
moglichen Werte:

shift s schreibe g auf den Parse-Stack, bewege den Eingabe-Zeiger um eine Stelle
rechts; sist nachster Zustand

reducer; reduziere nach Regel Nr. i

accept akzeptiere die soweit gelesene Eingabe

error Fehler

Die Gotofunktion liefert zu einem Zustand s;,, und einem Nonterminal A a's Ergebnis einen Zustand:
GOTO (s,A) =S 1

Eine Konfiguration eines LR-Parsers ist ein Paar, dessen erste Komponente den Inhalt des Parse-
Stacks und dessen zweite Komponente die nach nicht gelesene Eingabe beschreibt:

(SpXiS1  «++ Xy Sm s @ @41 ..-a,)

Der nachste Schritt des Parsers wird bestimmt durch das aktuelle Eingabezeichen g und den
aktuellen Zustand s, und der in der ACTION-Tabelle codierten Parse-Aktion; die Konfigurations-
Ubergange (entsprechend den vier moglichen ACTION-Eintragen) sind dann:

1. falsACTION (s,&) =shifts, dann (spX;S; ... Xy Sm @ S, @41 .. &)

2. falsACTION (s,,&) =reduce A — w, dann
(SoX4S7 o+ Xy Smr ASs , & 84 -...a,) wober=|w|unds=GOTO
(Sm-rs A)-

3. falsACTION (s,,a) = accept, dann akzeptiere, der Treiber stoppt.
(damit der Parser deterministisch arbeiten kann, muf3 das Ende der Eingabe markiert
sain)

4. fals ACTION (s,,&) = error, dann hat der Parser einen Fehler erkannt und stopt u.U.
eine geeignete Fehlerbehandlung an.
Der LR-Parser startet in der Anfangskonfiguration
(sg, a7 a, ...ap)

S, ist ein ausgezeichneter Zustand, der Startzustand.
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Es gibt verschiedene Arten von shift-reduce-Parsern; fur ale gemeinsam gilt, da3 ihre ACTION-
Tabelle die oben beschriebenen moglichen Eintrage enthdt. Die verschiedenen Parser unterscheiden

sich jedoch stark in ihrem Umfang sowie in den einzelnen Eintrégen.

1.3 Attributierte Grammatiken.

Eine attributierte Grammatik (AG) ist eine kontextfreie Grammatik, die um die Angabe von
Attributen und semantischen Aktionen erwelitert ist; durch diese Erweiterung kann die “Bedeutung”
eines Satzes der Sprache spezifiziert werden. Jedem Grammatiksymbol ist eine Menge von Attribu-
ten zugeordnet. Die Beziehung zwischen Vorkommen von Attributen in Produktionen wird durch die

semantischen Aktionen beschrieben.

Def. 1.3.0.: (attributierte Grammatik)

Wirnennen G, =(N, T, S, A, P, X’) eine attributierte Grammatik,
wobei :

N, T, P, X' :wiein G, G CFG.
S endliche Menge der semantischen Aktionen
A : endliche Menge der semantischen Attribute.

Def. 1.3.1: (Attribute)
Fur jedes X O N O T existiert die Attribut-Menge A(X).
Esgilt:  A(X)=1(X) O D(X)

mit:  [(X) = Menge der inherited- (ererbten) Attribute
D(X) = Menge der derived- (berechneten, abgel eiteten) Attribute
wobei: DI(X) n D(X)=0
2)IX)=0

) IX)=0,furaleX OT.
A :=0A(X;), X; ON O T heifit Menge der Attribute von G.

Def. 1.3.2: (Attributvor kommen)

Wir nennen (a,k) Attributvorkommeninp O P, p: Xy - Xy, ..., X, falsaOA(Xy),0 k n.

Def. 1.3.3: (semantische Aktion)

Fir jedes p O P gibt es eine Menge S(p); S(p) hei Bt die Menge der semantischen Aktionen von p.

Esqgilt:

Fur jedes derived-Attributvorkommen (a,k), k=0, ... ,n
fur jedes inherited-Attributvorkommen (a k), k=1, ... ,\n

gibt es eine semantische Aktion sP(a,k) O S(p), die aus den Attributvorkommen in p einen Wert

fur (ak) berechnet.
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Def. 1.3.4: (Attribut-Abhangigkeiten)

Seip: Xy - Xy, ..., X, O P, $°(a,k) eine semantische Aktion O S(p).
DepP(ak) :={ (& k') | (@ ,k’) ist Argument in s°(a,k) }
hei Bt Menge der Attribut-Abhangigkeiten zu (ak).

Eine vorteilhafte Form der Darstellung der Produktionen einer attributierten Grammatik (speziell
dann wenn die Auswertung der Attribute von links nach rechts erfolgen soll) liefert folgende Vor-
gehensweise:

* wir indizieren jede semantische Aktion sP(a,k) mit einem Symbol einer Menge S; wir
betrachten jedes Element aus S hinsichtlich der Attribute wie ein Grammatiksymbol,
indem die (Eingangs- und Ausgangs-) Parameter-Positionen von s° als inherited- und
derived- Attribute betrachtet werden.

e die Symbole der semantischen Aktionen werden an den Stellen der rechten Seite der
Produktion geschrieben, an denen sie ausgefuhrt werden sollen; hinsichtlich der Syntax
werden sie a's e-Nonterminals angesehen.

» ale Symbole von G werden durch eine Liste von Attributen erganzt, wobei fiur jedes
Attribut angegeben wird, ob es inherited (inh) oder derived (der) ist; die Benennung der
Attribute ist beliebig, da alein die Position des Namens den Wertebereich des Attributs
beschreibt; gleiche Namen bedeuten eine Werttibergabe.

Eine Produktion p einer attributierten Grammatik 183t sich dann so schreiben:

Notation 1:
p i X (Lnh agy, agy, - Agkos d€r bog, Doy v Do) =
Xy (Lnh ajqy, azp, .., agegsder byg, byp, o bygeg)
Xn (Lﬂh an1, Ap2, - ankn;d_er_ bnli bn21 T bnk’ n)

mitX; ONOTOS undki =0fir X =X oder X; O T.

Im allgemeinen erfolgt die Berechnung der Attribute anhand des Syntaxbaums, wobel diein der AG
definierten Attribut-Abhangigkeiten die dazu notwendigen Verfahren festlegen. Wichtig fur die
Moglichkeit der Attributauswertung parallel zur Syntaxanalyse ist die folgende Definition:

Def. 1.3.5: (L-Attributiertheit)

Eine attributierte Grammatik heif3t L-attributiert, wenn fur jede Produktion p : X, - X; ... X,
folgende Bedingungen erfullt sind:

1. DepP(ak) O 1(Xg) O D(Xy) O ... O D(X,y) firl<=k<=n,abdl(X,)
2. DepP(3,0) O 1(Xo) O D(Xg) O ... 0 D(X,) firalD(Xy)
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Diese Bedingungen lassen sich folgendermafen interpretieren: Ein inherited-Attribut eines Symbols
der rechten Seite hangt nur ab von den inherited-Attributen der linken Seite und den derived-Attri-
buten der Symbole der rechten Seite, die links von X, stehen; ein derived-Attribut von X, hangt nur
ab von den inherited-Attributen der linken Seite und den derived-Attributen der rechten Seite.

Die Berechnung der Attributwerte parallel zur bottom-up-Syntax-Analyse 18t sich durch eine Kel-
lerorganisation erreichen, falls garantiert werden kann, da die Attribute jedes Grammatiksymbolsin
der richtigen Ordnung auf dem verwendeten Attributkeller (AK) stehen. Diese richtige Ordnung auf
dem Attributkeller ergibt sich durch folgende VVorgehensweise:

Vor Eintritt des Parsersin die rechte Seite einer Produktion werden die Werte der inherited-Attribute
des Nonterminals der linken Seite auf den Attributkeller geschrieben, falls sie nicht schon dort und
in der richtigen Reihenfolge stehen; bei der Reduktion der rechten Seite werden die derived-
Attribute des Nonterminals auf der linken Seite unmittelbar Uber dessen inherited-Attribute
geschrieben, d.h. es werden Attribute Uberschrieben, die an dieser Stelle des AK (wéahrend der Ana-
lyse der rechten Seite) gestanden haben.

Man hat folgende Situation®:

---------------------- oo+
PS : | X |

---------------------- oot

---------------------- e
AK : |+|(X) | d(X) |

Die Position jedes Attributes auf dem AK 186t sich relativ zum Pegel des AK berechnen; die Werte
von derived-Attributen eines Terminals werden bel einer shift-Aktion des Parsers auf den AK
geschrieben.

Es ist nun fir eine gegebene attributierte Grammatik nachzupriifen, ob die dort definierten
Attributabhangigkeiten die Berechnung der Attribute parallel zur Syntaxanalyse gema3 der oben be-
schriebenen Vorgehensweise zulassen. Dies kann durch eine Simulation des AK zur Gene-
rierungszeit erfolgen; wir fassen dazu die semantischen Aktionen als e-Nonterminal auf.

Fur jede Produktionp: Xy — X4 ... X, sind nun die folgenden Bedingungen nachzuprifen (die
inherited-Attribute von X, stehen auf dem AK) :

1. Steht der Parser vor X; so haben wir folgende Situation:

---------------------- o e -+
PS: .... | X |
---------------------- R
------ T T
AK D O TR TAOX) T - (%) 1d(%.0) (X)) ]
------ T T T T S
{\
2. Nach dem Lesen von X; muf3 die folgende Situation vorliegen:
---------------------- +--- -+
PS . .... | X |
---------------------- +----+

1. Wir schreiben kurz i(X) (d(X)) fur die Folge der Werte der inherited- (derived-) Attribute von X; die Ordnung entspricht der in der AG
vorhanden Auflistung, Uberlappungen sind moglich. (PS steht fur Parse-Keller, AK fur Attributkeller)
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------ e S
AKX [T (X)) [d(Xy) | [T (X.1) 1d(X ) [1(X)]
------ g M S

{\

speziell mup nach der Reduktion gemap3 p folgende Situation vorliegen:

---------------------- oo 4

PS: ... | X |

+ +
AK © (%) [ d(Xo) |

------ S S

{\

Dies macht insbesondere eine Umorganisation des AK notwendig, die mit einer Reduktion
verbunden werden mup. Um die oben geforderten Kellerzustande zu erreichen, missen in der attri-
butierten Grammatik folgenden Transformationen vorgenommen werden: Nach einer Reduktion ist
der Attributkeller zu bereinigen; diese Aktion wird mit der Reduktion verbunden, wir nennen sie
derived-Copy. (Die Annahme, daf i(X") auf dem Attributkeller steht, kann gemacht werden, da G
reduziertist und I(X") = 0O).

Unter der Annahme, daf die Situation 2. vorliegt, wird zum Erreichen der Kellersituation 1. vor X;
in G ein e-Nontermina eingefugt; wir nennen dieses neue Nonterminal ein Copy-Symbol. Mit einer
Reduktion zu diesem Nontermina wird ein “Kopieren” der inherited-Attribute von X; (in richtiger
Reihenfolge) auf den Attributkeller verbunden; wir nennen diese Aktion inherited-Copy.

Die geforderten Eigenschaften, die die Attributberechnung parallel zur bottom-up-Syntaxanayse
erlauben, erhalt man, indem man zu einer gegebenen AG deren Hauptgrammatik berechnet.

Def. 1.3.6: (Hauptgrammatik)
Die Hauptgrammatik G’ einer attributierten Grammatik G erfiillt die folgenden Bedingungen:

1. dieTerminasymbolevon G’ stimmen mit den Terminalsymbolen von G tUberein

2. die Nonterminalsymbole von G’ sind die Nonterminalsymbole von G vereinigt mit den
Symbolen fir die semantischen Aktionen und zusétzlichen e-Nonterminals, den Copy-
Symbolen

3. die Produktionen von G’ sind die Produktionen von G ohne die Attribute; die
semantischen Aktionen werden als Nonterminals mit leerer rechter Seite betrachtet, in
die rechten Seiten der Produktionen sind Copy-Symbole eingefugt

Die Hauptgrammatik einer attributierten Grammatik 183t sich durch folgenden Algorithmus berech-
nen ([Wat 77]):

Algorithmus 1.1: (Berechnung der Hauptgrammatik)

Sei G, =(N, T, S, A, P, X") eine ttributierte Grammatik.

for jede Produktion p O P do
begi n

sei p: Xy ->X;, ..., X, attributiert nach Notation 1
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sei AK eine Variable zur Aufnahnme einer Folge von Attributen

sei RS eine Variable zur Aufnahnme der rechten Seite einer
kont ext frei en Regel

"+ notiere eine Konkat enati on von El enenten von RS und AK

sei COPY(h4,...,h,) ein Copy-Synbol, mt dem eine Kopieraktion
auf den AK-Positionen hy,...,h, assoziert sind
RS :=1[]; AK:=T[ap, ..., agol;
for i :=1to n do
if X OT, mt den Attributen b;y, ..., bjy;
t hen begin
RS:RS+[X|], AK::AK+[bi1, ey bik'i];
end
el se (* X%, ONoder XX O0S *)
begi n
if [a4,...,8;4] entspricht der Situation am oberen

Ende des Attributkellers
then begin (* kein Kopieren notwendig *)

RS := RS+ [X]; AK:= AK + [Dbjq,...,bjril;
end
el se
begi n
for I:=1to ki do
if es gibt einj, so dass a;; j-letztes El ement
des Attributkellers
then h, =]
el se Fehler: G, nicht L-attributiert;
RS := RS + [ COPY(hy, ..., hyp)+ X 1;
AK::AK+[ ail,...,aikn,bil,...,bik’n]
end
end

di e Produktion der Hauptgrammatik ergibt sich zu X; -> RS

die mit der Reduktion zu X, verbundene Attributkeller-Trans
formation ergi bt sich zu:

AK --> 1 agq - - -, 8o Pots - - -+ Boko ]
end
Die Berechnung der Attribute parallel zur Syntaxanalyse ist nur dann moglich, wenn die Haupt-
grammatik die LR(k)-Eigenschaft erfullt; die LR(k)-Eigenschaft geht jedoch im allgemeinen

verloren durch das Einfligen der Copy-Symbole und die Interpretation der semantischen Aktionen
als e-Nonterminals; dem tragt die folgende Definition Rechnung:

Def. 1.3.7 : (LR-Attributiertheit)
Eine attributierte Grammatik G, hei 3t LR-attributiert, wenn gilt:

1. G, istL-attributiert
2. diezu G, gehorende Hauptgrammatik erfullt die LR(k)-Eigenschaft fur ein k.

(Wir beschranken uns stets auf LR(1)-Attributiertheit.)

Die Berechnung der Attribute zur Compile-Zeit 183t sich durch Algorithmus 1.2 beschreiben;
Ausgangspunkt ist die Hauptgrammatik einer attributierten Grammatik G,, in der die Attribute der
urspringlichen Grammatik wieder eingetragen und die e-Produktionen von semantischen Aktionen
mit deren Aufruf verbunden sind. Algorithmus 1.1 erlaubt also die Generierung von Attributauswer-
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tungsinformation, die zur Laufzeit eines generierten Compilers gema3 Algorithmus 1.2 ausgefihrt
werden kann.

Algorithmus 1.2: (Attributauswertung parallel zur LR-Syntaxanalyse)

Sei (sg, a; ...a,) die Anfangskonfiguration des Parsers,
der Attributkeller AK sei |eer.

for alle Konfigurationen (sygX;S; ... X8y @;..8, do
begi n
if ACTION (s,a;) = shift s
t hen
schrei be die derived-Attribute von a; auf den
Attributkeller (sie werden vom Scanner geliefert);

if ACTION (s, @) = reduce A - w then
if (w=¢€ and (A ist semantische Aktion)
t hen

rufe die mit A - € verbundene senmantische Aktion
auf; dabei sind die k obersten El emente von AK die
Ei ngabeparaneter, falls die sem Aktion k Ei ngabe-
par amet er verlangt; schrei be di e Ausgabepar aneter
dahi nter auf den AK;

if (w=¢€ and (A ist Copy-Synbol der Form COPY (h;, ..hy))
t hen
kopi ere das (relativ zum Kel |l erpegel) h;-te
El ement von AK an die Spitze des AK, fur i=1,.,k;

if Aist Nonterm nal der ursprunglichen AG
t hen
fuhre die mit A - w verbundene Attri butkeller-
Transformati on durch;
end;
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Kap. 2: Das Compiler-Generierende System POCO: Die Konzeption.

In diesem Kapitel entwickeln wir eine Zieldefinition fur das Compiler-Generierende System POCO,;
dazu gehen wir zunachst auf das Vorbild MUGL etwas genauer ein. Aus der MUG1-Konzeption
werden wir die generellen Ziele fur POCO ableiten und dabei auf die wesentlichsten Unterschiede
eingehen.

2.1 DasVorbild: MUG1.

MUG1 ([Gan 76], [GRW 76], [WRC 76]) ist ein Compiler-Generierendes System, das an der Tech-
nischen Universitat Miinchen Anfang der 70er Jahre entwickelt wurde. MUGL1 besteht aus
verschiedenen, konzeptionell getrennten Einzel-Generatoren. Die Struktur von MUGL1 entspricht
dem in Bild 0.2 wiedergegebenen Aufbau; damit ist gleichzeitig die Struktur der generierten
Compiler weitgehend festgelegt: Aus einer Compilerbeschreibung werden effiziente 1-Pass-
Compiler erzeugt, deren einzelne Phasen verschrankt sind.

Zur Beschreibung eines zu generierenden Compilers dienen Eingaben fir die einzelnen Generator-
Komponenten. Zur Definition der lexikalischen Symbole werden regulare Ausdriicke verwendet, die
im Scanner-Generator zur Generierung der lexikalischen Analysephase ausgewertet werden.

Syntax und Semantik werden durch attributierte Grammatiken spezifiziert, die in der Form von
Affix-Grammatiken [Kos 71] notiert werden; die attributierten Grammatiken werden durch einen
Lese-Operator in eine interne Form Uberfihrt. Parser-Generatoren fir die verschiedenen Sprach-
klassen LL(k), LR(k) sowie LALR(k) ermdglichen die Generierung der syntaktischen Analysephase.
Zur Generierung der Compilezeit-Attributberechnung stehen (je nach der gewahlten Richtung fur die
Syntaxanalyse) Generatoren fiur den top-down- bzw. bottom-up-Fal (in letzterem Fal um die not-
wendige Grammatik-Transformation erweitert) zur Verfugung.

Die eigentliche Berechnung der semantischen Attribute erfolgt in vom Benutzer zu erstellenden
Programmteilen, den semantischen Aktionen; die Definition der semantischen Aktionen wird als
zusatzliche Eingabe in MUGL benttigt. Semantische Aktionen, die “logisch zusammenhangen”,
werden in Form von Moduln zusammengefaf3t. Semantische Aktionen in MUGL1 sind im wesent-
lichen PS440-Prozeduren [GLS 70], die (wegen der Organisation als Moduln) durch einen
besonderen Praprozessor, eine Komponente des “Leser der semantischen Aktionen” (LSA), in
Standard-PS440 Uberfihrt und mit einer fur MUG1 vorgesehenen Standard-Schnittstelle versehen
werden; diese Schnittstelle simuliert speziell die Parameteriibergabe von Attributwerten (PS440 er-
laubt nur parameterlose Prozeduren). Die semantischen Aktionen konnen anschlieBend durch den
PS440-Compiler Ubersetzt und tiber den TR440-Montierer mit generierten Komponenten zu lauffa
higen Programmen zusammengebunden werden.

Die Codegenerierung erfolgt in MUGL ebenfalls durch Aufrufe von geeigneten (vom Benutzer
erstellten bzw. in einer Bibliothek zur Verfigung gestellten) semantischen Aktionen, die an den ge-
winschten Stellen in der Eingabe-Grammatik angegeben werden und zur Compile-Zeit Uber die
Attributbehandlungsschnittstelle aufgerufen werden.



18 Das Compiler-Generierende System POCO: Die Konzeption.

Die von MUG1 generierten Compiler-Komponenten haben typischerweise eine Struktur, die sich
(siehe Bild 2.1) in einen (festen) Treiber und einer (aus der Eingabe generierten) Tafel gliedert:

|
|
| Treiber |<--5| Taf el |
|
|

Abb. 2.1: Typische Struktur von MUG1-generierten Compilerkomponenten.

In Einzelfallen erlauben die Generatoren zusétzlich (wahlweise) die Erzeugung von Code-Versionen,
in denen die generierte Tafel algorithmisch, d.h. in Form von Programmtext, dargestellt ist; in beiden
Varianten kann eine direkte Erzeugung von Montage-Objekten nach TR440-Konvention erfolgen.

MUG1 kann vom Benutzer in zwei Betriebsarten verwendet werden:

— im Stapel- (Batch-) Betrieb ist die vollstandige Spezifikation einer
Programmiersprache erforderlich, wahrend

— im Dialog-Betrieb ein interaktives Arbeiten mit dem System moglich ist.

Die wesentlichsten Eigenschaften (und Vorziige gegentiber anderen Systemen) kann man folgender-
mafen zusammenfassen:

— die M&chtigkeit der dem System zugrundeliegenden theoretischen Konzepte und
Verfahren

— Modularitat der Generatoren, der generierten Compiler und der semantischen
Aktionen

— dieMoglichkeit der alternativen Verwendung von benutzereigenen
oder festen (Bibliotheks-) Komponenten

Die genannten Eigenschaften haben sich alle im wesentlichen bewahrt und sollten daher in einer
Uberarbeitung beriicksichtigt werden; dabei sollten jedoch Verbesserungen da vorgenommen wer-
den, wo sie sinnvoll oder notwendig sind.

Ansatz zur Kritik bietet zunachst die in MUGLI realisierte Form der Modularitat auf der Generator-
Ebene. Diese Strukturierung ist in MUG1 zum einen aus konzeptionellen Grunden erforderlich, etwa
wegen der vorgesehenen Interaktivitéat, zum anderen jedoch aus rein technischen Grinden, da (im
wesentlichen) Speicherplatzbeschrankungen auf dem Generierungs-Rechner TR440 zu beriicksich-
tigen waren. FUr den Benutzer ist diese Form der Strukturierung jedoch insofern hinderlich, da@ er
mit einer Anzahl von Teil-Generatoren konfrontiert wird, die eigentlich unabhéangige Programme
sind und zudem tber uneinheitliche Benutzerschnittstellen (auf Betriebssystem-Ebene) verfiigen.
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Gravierender ist die so entstehende Problematik der Schnittstellen, die durch die Gliederung des
Gesamtsystems in verschiedene unabhangige Komponenten auch verschiedene Eingaben in die ein-
zelnen Komponenten erforderlich sind; Schnittstellen auf der Eingabe-Ebene sind dabei durch den
Benutzer durch konsistente Benennung anzugeben; die Kontrolle der Konsistenz dieser Angaben ist
in MUG1 jedoch nicht oder nur mit zusatzlichem (eigentlich unnotigen) Aufwand moglich:

— in der Scanner-Generator-Eingabe und der Eingabe fur den Parser-Generator
werden die Terminalsymbole durch Identifikationsnummern markiert; eine Kon-
trolle dieser Eingaben ist (Uber die betroffenen Generator-Komponenten hinaus)
vom System nicht moglich und bleibt dem Benutzer Uberlassen

— die semantischen Aktionen werden unabhangig von der Eingabe der attributierten
Grammatik durch den Leser der semantischen Aktionen verarbeitet; dadurch
konnen nicht alle Konsistenzbedingungen (Parameterlisten, Typ und Richtung der
Parameter) beim Einlesen der Grammatik Uberpruft werden; dies muf3 beim
(separaten) Lesen der semantischen Aktionen nachgeholt werden; Fehler in der ein-
gegebenen Grammatik konnen also erst jetzt, nach Generierung von Compiler-
Komponenten, festgestellt werden.

Ein weiterer Nachteil in MUGL ist, da} die (CGS-) Implementierungssprache PS440 auch zur
Abfassung der benutzereigenen semantischen Aktionen verlangt wird. Grundsatzlich ist gegen die
Verwendung einer solchen “Wirtssprache” nichts einzuwenden, jedoch ist bei PS440 die Situation
s0, daf es an Sprachkonstrukten mangelt, die eine mit der Generator-Eingabe konforme, einheitliche
Beschreibung der Moduln erlauben; aus diesem Grund werden die semantischen Moduln in einer
eigenen, von der Generator-Eingabe verschiedenen Syntax formuliert, die dann durch einen Prgpro-
zessor in Standard-PS440 umgesetzt werden miissen.

Ein echter Mangel in der Konzeption von MUGL1 ist das Fehlen eines Konzepts zur Typisierung der
semantischen Attribute. Konzeptionell vorgesehen sind [Gan 76] die Standard-Typen integer,
Boolean und char?, implementiert und damit fir den Benutzer verfilgbar ist jedoch nur der Typ
integer, so da3 man von einem Typenkonzept nicht sprechen kann. Der Typ integer war jedoch
(durch die Verwendung der System-Programmiersprache PS440) ausreichend, da sich alle not-
wendigen Datenstrukturen durch geeignet grofe (und damit oft Uberdimensionierte) Felder dar-
stellen und mit einem Index vom Typ integer adressieren lassen.

Der schwerwiegendste Nachteil von MUGL besteht darin, da3 es weitgehend auf den verwendeten
Generierungsrechner TR440 fixiert ist; dies ergibt sich dadurch, daf3 es in der (kaum verbreiteten)
System-Programmiersprache (PS440) des TR440-Rechners implementiert ist und auch vom
Benutzer Eingaben in der Form von PS440-Programmteilen erwartet sowie durch die Verwendung
von TR440-Betriebssystem-K omponenten wie etwa des Montierers (Binders). Speziell sind dadurch
auch die generierten Compiler in zu starkem MaPe an diesem realen Rechner orientiert; dies
bedeutet natiirlich eine betrachtliche Einschrankung der Verbreitungs- und Verwendungsmoglich-
keiten des Systems.

Hier sehen wir daher auch den wesentlichsten Ansatzpunkt fir eine Weiterentwicklung von MUGL.:
die Entwicklung eines Verfahrens zur Ubertragung des Generators und der generierten Compiler.
Diese Moglichkeit ist prinzipiell auch in MUGL vorhanden; es ist jedoch nur (fir Generator und
generierte Compiler) durch ein aufwendiges Bootstrap-Verfahren zu erreichen und wurde wohl aus
diesem Grunde nie wirklich versucht?. Eine praktikable (also funktionsfahige und vom Aufwand her

1. Die konzeptionelle Beschrankung auf die Standard-Typen ist kein Problem der “Wirtssprache” PS440, da dort weitere Daten-“Typen”
existieren.

2. Wegen der starken Orientierung an den Generierungsrechner TR440 erscheint die Ubertragung von MUG1 iiber eine Ubertragung des
PS440- Compilers (wie in [WRC 76] vorgeschlagen) als nicht ausreichend.
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vertretbare) Methode zur Ubertragung wurde jedoch eine starke VergroBerung der Anwendungs-
moglichkeit bedeuten.

2.2 Ziddefinition fur POCO.

Wir werden in diesem Abschnitt auf die erwiinschten besonderen Eigenschaften von POCO
detaillierter eingehen. Dazu ist zunachst zu bemerken, daf3 die zugrundeliegenden theoretischen
Konzepte von MUGL1 vollstandig in POCO ubernommen werden sollen, da sie die geeigneten (und
fur die Praxis relevanten) Mittel zur Compiler-Generierung beinhalten; das System POCO ist daher
eine Verbesserung von MUGL auf einer rein technischen Ebene.

Zunzchst seien hier einige mehr grundsatzliche Punkte angefilhrt, die nur Uberarbeitungen von
Elementen von MUGL sind. Dies sind im wesentlichen:

— ene Reduzierung des Benutzeraufwands zur Compiler-Beschreibung
— ene Verbesserung des Bedienungskomforts des Generator-Systems
— Konzentration auf eine hinreichend méachtige Methode zur Syntax-Analyse

— die Verlagerung des Modularitatskonzepts auf eine hohere und einheitliche Ebene

— eine Uberarbeitung des K onzepts der festen Generierungs-“Bausteing”
sowie algemein

— €ine Straffung der Struktur des Generator-Systems und die Beseitigung der in
MUGL enthaltenen Prableme hinsichtlich der Kontrolle der Eingabe

Die genannten Punkte deuten an, was als wichtigste Zielsetzung fur POCO angesehen wurde: die
Erstellung eines leistungsfahigen, jedoch auf einen handhabbaren Umfang konzentrierten Systems,
dabei bleibt die MUG1-Konzeption die Grundlage fur Erweiterungen, die wir nun zusammenfassen:

— die Entwicklung eines geeigneten Konzepts zur Typisierung der semantischen
Attribute und damit zusammenhangend,

— enKonzept zur Realisierung dynamischer Datenstrukturen

— eine Beseitigung von (unnotigen) Beschrankungen hinsichtlich der
Eingabemoglichkeiten

— eine Moglichkeit der Generierung einer Compile-Zeit-Fehlerbehandiung
sowie

— die Verwendung einer (geeigneten) hoheren Programmiersprache als Implementie-
rungssprache fur das CGS und zur Abfassung der semantischen Aktionen

Bei alen Punkten soll stets das Ziel der Portabilitat des Generatorsystems und der generierten
Compiler im Vordergrund stehen.

Auf einige der angegebenen Punkte gehen wir nun kurz ndher ein; die anderen, wesentlicheren,
werden wir in eigenen Abschnitten behandeln.
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2.2.1 Uberlegungen bzgl. der Generator-Struktur.

Die Leitlinien der Konzeption von POCO haben wir eingangs angefuihrt; damit sind jedoch
gleichzeitig schon Eckpunkte fur die Struktur von POCO festgelegt. Zunachst bedeutet dies, da
gewisse Abstriche an der anspruchsvolleren Konzeption von MUG1 vorgenommen werden mussen;
wir werden jedoch sehen, da3 daraus keine Verringerung der Leistungsfahigkeit gegeniiber MUG1
resultiert.

Eine Einschrankung besteht zunachst darin, da3 in POCO auf die Moglichkeit der interaktiven
Generierung von Compilern verzichtet wird; dies geschieht nicht zuletzt wegen der sonst entstehen-
den Probleme hinsichtlich der Portabilitat!. Die Grundstruktur von POCO soll vielmehr so aussehen,
daB eine (komplette) Compiler-Beschreibung Eingabe in das System ist, das daraus einen (mog-
lichst) vollstandigen Compiler generiert; dabei sollte die Kontrollmoglichkeit der Auswahl von Tell-
generatoren auf eine sehr einfache Weise durch die Angabe von Optionen (also von Parametern, die
den Generierungs-Ablauf steuern) erfolgen.

Durch diese Festlegung kann zunéchst davon ausgegangen werden, daf3 der eigentliche Generator a's
ein einziges (wenn auch umfangreiches) Programm vorliegt. Die grundsatzlich sehr vorteilhafte
modulare Strukturierung von MUG1 wollen wir nun in POCO so interpretieren, daf3 sie intern Uber
den verschiedenen Teilgeneratoren und den weiteren Komponenten vorliegt; die Modularitat der
generierten Compiler betrachten wir weiter unten. Durch die Strukturierung erzielen wir eine klare
interne Gliederung, die trotzdem geniigend Flexibilitat beinhaltet, um etwa Speicherplatz-Beschran-
kungen (durch Auslagern einzelner Komponenten in Overlay-Technik) zur Generierungszeit ohne
Benutzeraufwand zu begegnen. Auf das fur diesen Zweck geeignete Beschreibungsmittel gehen wir
noch genauer ein.

Fur den Benutzer bedeutet dies, da3 fur ihn die verschiedenen Telgeneratoren nur noch konzep-
tionell getrennt vorhanden sind; er sieht sich somit einem (einzigen) System gegeniber, dessen
Schnittstellen (nach auen) moglichst einfach gehalten sein sollen. Insbesondere bedeutet dies, daf3
in den eigentlichen Generator nur eine Eingabe erfolgt, namlich die (vollstandige) Beschreibung
eines zu generierenden Compilers.

Andererseits ist zu berticksichtigen, da3 POCO nicht nur aus dem eigentlichen Generator bestehen
kann. Die Notwendigkeit zu weiteren (getrennten) Komponenten im System POCO ergibt sich im
wesentlichen aus unserer Forderung nach Portabilitat; es soll jedoch abgesehen davon eine
Konzeption vorliegen, die ein einfaches (und damit sicheres) Arbeiten mit dem System erlaubt. Dies
wollen wir unter anderem dadurch erreichen, daf3 fur Schnittstellen zwischen verschiedenen
Komponenten des Systems zwingend eine genaue Spezifikation vorgeschrieben wird; die Aus-
wertung dieser Spezifikation sollte moglichst automatisch erfolgen.

2.2.2 Ein Typenkonzept fur die semantischen Attribute.

Auf dem Gebiet der Programmiersprachen entspricht die Moglichkeit der Typisierung von Variablen
dem state of the art; es hat sich erwiesen, daf3 seine Verwendung zu sicheren Programmen fuhrt,
viele Fehler schon zur Ubersetzungszeit eines Programms erkannt werden konnen und damit der
Aufwand zur Entwicklung von Programmen wesentlich verringert wird. Gleichzeitig wird die
Lesbarkeit —und auch die Korrektheit — der Programme verbessert.

Wie bei der Formulierung eines Programms in einer Programmiersprache sollten daher auch fir die
Eingabe in ein Compiler-Generierendes System die Vorteile ausgenutzt werden, die sich durch eine
Typisierung der semantischen Attribute ergeben.

1. Ein sinnvolles interaktives System wurde zusétzliche Hardware- Eigenschaften der Generierungs-Maschine (auch etwa Terminal-
Ansteuerung u.a.) zu beriicksichtigen haben.
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Die Verfugbarkeit eines Typenkonzepts zur Implementierung eines Compilers ist keine zwingende
Notwendigkeit: grundsétzlich lassen sich alle Elemente mithilfe der Standardtypen integer, Boolean
und char oder einfacher Aufzahlungstypen beschreiben. Die Verfigbarkeit nicht elementarer Typen
erleichtert jedoch die Formulierung spezieller Probleme stark. Dies gilt insbesondere, wenn (speziell
bei attributierten Grammatiken) auch strukturierte Typen verwendet werden konnen. Dies 143t sich
durch folgendes Beispiel veranschaulichen:

Eine deklarierte Variable laft sich etwa durch Angabe eines 2-tupels (Block-
Niveau,Relativadresse) identifizieren; dies wird vereinfacht durch die Definition
eines Typs der Form:

type
var_adr_type = record Level, O fset: integer end;

In der attributierten Grammatik konnen Attribute dieses Typs anschlie3end beliebig
verwendet werden; man spart dabei einige Schreibarbeit und kann Kontrollaufgaben
automatisieren.

Insbesondere macht sich das Fehlen eines geeigneten Typen-Konzepts dadurch bemerkbar, da3 so
dem Benutzer weitgehend die Moglichkeit genommen ist, dynamische (also nicht statisch an Spei-
cherplatz gebundene) Datenstrukturen, die Uber Pointer adressiert werden konnen, fir die Zwecke
der Attributierung zu verwenden. Diese Moglichkeit sollte einem Anwender (bei ausreichender Kon-
trollmoglichkeit durch das System) gegeben werden; dies hat auch unmittelbare Auswirkung auf die
Effizienz, da Pointer-Zugriffe in der Regel schneller sind.

2.2.3 DasModularitatskonzept auf der Ebene der generierten Compiler.

Wir haben oben gefordert, da3 die wesentliche Restaufgabe des Benutzers — die Angabe der selbst
zu erstellenden semantischen Aktionen — in geeigneter Weise verbessert werden mup. Dazu soll zum
einen die Verwendung einer hdheren Programmiersprache beitragen; auf diesen Aspekt werden wir
im nachsten Abschnitt naher eingehen.

Zusatzlich sollte die Konzeption so aussehen, da folgende Kriterien erfillt sind:

— die Generierung von Compiler-Komponenten (also etwa Scanner oder Parser) in der
Form kompletter unabhangiger Programmteile sollte ermoglicht werden

— die Modularisierung der semantischen Aktionen sollte besser unterstiitzt werden
und scharferen Kontrollmechanismen unterliegen

— die Schnittstellen zum Generator sollten einheitlich, klar und einfach zu
spezifizieren und zu kontrollieren sein

— das Konzept sollte eine Moglichkeit zur Verwaltung fester Generierungsmoduln und
ihre Verwendung tber dieselbe einheitliche Schnittstelle beinhalten

— die Aufgabe des Zusammenfiigens der einzelnen Komponenten sollte vom System
weitgehend unterstiitzt werden.

Wesentlich fur die Arbeit mit dem System ist dabei die zweite Forderung; man erreicht dadurch nicht
nur eine betrachtliche Aufwandsverringerung fur den Benutzer, sondern stellt ihm ein Struktu-
rierungsmittel zur Verfiigung, das die separate Entwicklung von Teilkomponenten vereinfacht und
sicher macht.
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Gleichzeitig bedeutet dies fur das Gesamtsystem, daf3 — bei Existenz der weiter geforderten klaren
Schnittstelle — eine u.U. umfangreiche Bibliothek von Standard-“Bausteinen” zur Verfigung gestellt
werden kann. Im “ldealfall” sollte dem Benutzer ein “Baukasten” mit vordefinierten, korrekten und
effizienten semantischen Aktionen zur Verfigung stehen, die er Uber ein einheitliches und einfaches
Beschreibungsmittel in die Generator-Eingabe einbringen kann; die notige organisatorische Verwal -
tung sollte moglichst automatisch vorgenommen werden.

Ein solches Konzept beinhatet allerdings zusétzliche Komponenten, die ebenfalls Bestandteil des
Generator-Systems sein miissen, so ein Bibliotheks-Verwaltungssystem und einen Operator, der das
Zusammenfiigen verschiedener Komponenten zu einem lauffahigen Compiler ermoglicht; auch hier
gilt wegen unserer Forderung nach Portabilitéat, da3 keine Annahmen Uber die Generierungs- (und
die Ubertragungsziel-) maschine gemacht werden sollen.

Zur Redlisierung dieser Forderungen benotigen wir ein geeignetes Mittel zur Beschreibung eines
Moduls, die in gleicher Weise zur Implementierung des CGS, generierter Komponenten und auch
benutzereigener semantischer Aktionen zu verwenden ist; dies ist auch eine Forderung an die zu ver-
wendende Implementierungssprache fir das CGS.

2.2.4 Die Wahl einer geeigneten I mplementierungssprache.

Wie bei allen Projekten eines gewissen Komplexitatsgrades, so stellt sich auch im Falle eines
Compiler-Generator-Systems die Frage nach einer fir diesen Zweck geeigneten Implementierungs-
sprache.

Esist klar, daB3 es sich dabei nicht um eine niedere oder eine System-Programmiersprache handeln
sollte, weil dadurch eine zu starke Fixierung auf einen speziellen Rechner und/oder eine spezielle
Betriebssystemumgebung entstehen wiirde. Diese Uberlegung 1483t daher eine Sprache wie C
[KeR 78] zunachst ausscheiden.!

Es versteht sich von selbst, da3 eine Programmiersprache auch nur dann geeignet ist, wenn sie uber
ausreichend viele und geeignete Kontroll- und Daten-Strukturierungsmoglichkeiten verfugt, die
einem modernen Stand entsprechen; Programmiersprachen wie FORTRAN oder COBOL scheitern
an dieser Forderung.

Gleichzeitig sollte es moglich sein, die ausgewahlte Programmiersprache fir die Implementierung
des Generators und die Abfassung der benutzereigenen Teile eines zu generierenden Compilers zu
verwenden. Dies bedeutet, daf3 die Sprache Uber ein geeignetes Typen-Konzept verfiigen und
aufBerdem ein Strukturierungsmittel aufweisen mup, das Modularitat unterstitzt. Die weitergehende
Forderung der Eignung der CGS-Implementierungssprache zur Darstellung der generierten Compiler
ist nicht notwendig, jedoch wiinschenswert aufgrund der so verbesserten Einheitlichkeit des Ge-
samtsystems und (wie wir sehen werden) der Erflllung der Portabilitatsforderung Uber einen ge-
meinsamen M echanismus.

Bis auf die Modularisierungsmoglichkeit bietet die Programmiersprache PASCAL [Wir 71] alle die
geforderten Eigenschaften; insbesondere bzgl. der Moglichkeit zur Typisierung kommt sie der oben
geforderten Konzeption sehr entgegen. AuPerdem hat sie ihre Eignung als Implementierungssprache
fur Compiler bewiesen; es liegt nahe zu vermuten, da3 sie fur einen Compiler-Generator ebenfalls
geeignet sein wird. Gerade zur (benutzereigenen) Implementierung der semantischen Aktionen las-
sen sich die vorteilhaften Eigenschaften von PASCAL gut ausnutzen; dies wird nicht zuletzt Einflu
auf die Akzeptanz des System von der Benutzerseite haben.

1. Es soll hier keineswegs einer genaueren Untersuchung der Ubertragungsproblematik vorgegriffen werden.
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Die Programmiersprache PASCAL verfugt jedoch nicht Uiber ein Sprachmittel, das die oben
geforderte Modularitat unterstiitzt; ein PASCAL- Programm zeichnet sich gerade dadurch aus, daf3
ale verwendeten Elemente im Programm selbst enthalten und deklariert sein missen. Die Mog-
lichkeit etwa der Deklaration externer Prozeduren andert an dieser Tatsache nur wenig, da lokae
Datenstrukturen bei Verlassen des zugehorigen Prozedurrumpfs verloren gehen und die gerade
deshalb notwendigen Datenstrukturen weitgehend unpraktikabel sind. Letzteres ist darin begriindet,
daf3 es keine Regelung fur die Behandlung globaler Datenstrukturen fir externe Prozeduren gibt.
Existierende Compiler fir PASCAL, die ein solches Konzept annahernd realisieren, sind zu un-
flexibel oder ganzlich unbrauchbar.!

Abgesehen von Hindernissen dieser Art haben existierende Konzepte den entscheidenden Nachteil,
daf3 eine Selektion unter den globalen Datenstrukturen, die nur fir eine Teilmenge der verwendeten
Prozeduren relevant sind, nicht oder nur unter Verzicht auf die zu fordernden Kontrollmechanismen
moglich ist, die PASCAL auszeichnen?.

Speziell fur die Implementierung der semantischen Aktionen — lokal unabhangiger Compiler-Teile —
sind solche Ansétze jedoch unbrauchbar, da sie dem Benutzer die Aufgabe auferlegen, nicht nur die
Seiteneffekte seiner selbst erstellten Teile untereinander, sondern auch beziiglich der vom Generator
erzeugten Teile zu kontrollieren und ggf. zu vermeiden.

Das Fehlen eines geeigneten Sprachkonstrukts zur Beschreibung von Modularita in PASCAL in der
von uns erwinschten Form macht eine Modifikation der Programmiersprache notig; wegen der eher
allgemeinen Bedeutung eines solchen Konstrukts zur Verbesserung der Strukturierungsmoglichkeit
von Programmen, die Uber die hier speziell vorgesehene Verwendung im Rahmen von POCO
hinausgeht, liegt eine grundsitzliche Uberarbeitung dieses Problems nahe. Auf eine solche generelle
Losung werden wir in Kapitel 4 eingehen.

2.2.5 Portabilitat.

Ein wesentliches Merkma des Compiler-Generierenden Systems POCO soll die Eigenschaft sein,
auf beliebige (u.U. sehr unterschiedliche) reale Maschinen Ubertragbar zu sein; diese Eigenschaft
soll in gleicher Weise fiir die generierten Compiler selbst gelten. Ganz allgemein erwiinscht ist eine
Methode, die die sichere Ubertragung des CGS und der generierten Compiler zul2Bt; dabei sollten
moglichst keine Annahmen {iber eine eventuelle Ubertragungsziel maschine gemacht werden.

Diese Forderung zwingt daher zu einer genaueren Untersuchung der Probleme, die sich im Zusam-
menhang mit der Ubertragbarkeit stellen; zumindest indirekt ist von dem Ergebnis dieser Unter-
suchung auch die gewahlte Implementierungssprache beriihrt. Wegen des Umfangs der mit dieser
Forderung verbundenen Probleme betrachten wir diesen Punkt im nachsten Kapitel genauer.

1. Im Siemens-BS2000-PASCAL-System mup z.B. die vollstandige Liste aler globalen Datenstrukturen (in identischer Deklarationsreihen-
folge) fur jede einzelne externe Prozedur angegeben werden, eine Auswahl unter den bendtigten globalen Daten ist nicht moglich; damit
wird dem Benutzer gleichzeitig die Kontrolle der korrekten Speicherplatzzuordnung zugemutet.

2. etwa durch die Verwendung dynamischer Datenstrukturen, die im Heap ablegt sind und nicht den Uiblichen L ebenszeit-Bedingungen von
Variablen unterliegen.
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Kap. 3: Software-Portabilitat.

Dieser Abschnitt wird sich mit einer Untersuchung der Ubertragungsmoglichkeit von Software
beschaftigen. Zunachst ist ein Compiler-Generator, ebenso wie ein Compiler, ein Programm “wie
jedes andere”; daher soll die folgende Untersuchung algemeiner Art sein. Wir werden die Probleme
aufzeigen, die eine Ubertragung von Programmen erschweren; anschlieen wird sich eine kritische
Untersuchung der tiblicherweise verwendeten Methoden zur Ubertragung von Programmen. Auf die
Besonderheiten der Ubertragung von Compilern wird danach genauer eingegangen.

Fur die Moglichkeit einer Ubertragung von Programmen auf verschiedene Maschinen sprechen
verschiedene Grunde; die wichtigsten sind in [SpB 77] angefuhrt:

— Kosten fir sonst notwendige Neuentwicklungen
— sténdig wechselnde Hardware-K onfigurationen

— Rechner-Netze mit einer Vielzahl unterschiedlicher Rechner?!

Spezielle Bedeutung kommt dem Wunsch nach Ubertragbarkeit dann zu, wenn es darum geht,
“software-tools’ einem weiten Benutzerkreis zu erschlieBen und ihm so die Moglichkeit zur Kon-
struktion eigener neuer Werkzeuge zur Verfiigung zu stellen.

Bevor wir auf die Moglichkeiten fiir eine solche Ubertragung eingehen, ist eine Vorbemerkung
notwendig: Das Ziel, Programme zu Ubertragen, ist nicht ohne Aufwand zu erreichen; dies gilt insbe-
sondere fir systemnahe Software (wie z.B. Compiler). Dennoch ist dieser zusétzliche Aufwand dann
Zu vertreten, wenn er “um eine GroBenordnung unter dem liegt, der fir die komplette Neuerstellung
der Software notwendig ware” [NAJ 76].2

Unter diesem Gesichtpunkt sollen die folgenden Untersuchungen verstanden werden: es geht nicht
nur darum, eine Moglichkeit zu finden, die die Ubertragung tiberhaupt erst zul 33t, sondern zudem
(gemessen am bendtigten Aufwand) einfach und (fur den Anwender) unkompliziert und moglichst
sicher ist.

3.1 Das Ubertragungsproblem

Unter Portierung einer Software-Komponente verstehen wir ihre Ubertragung von einer Maschine
(genauer: von einer Umgebung) auf eine andere; bei der Komponente kann es sich dabei um
Programme oder Daten oder eine beliebige Kombination von beidem handeln. Wir beschranken uns
in der folgenden Untersuchung auf die Portierung von Programmen.

1. Rechner-Netze werden auch als Losung fur die Portierungsproblematik angesehen ([Tan 76]); man geht dabei davon aus, daf3 in einem
(hinreichend groBen) Netz fur jedes Programm ein geeigneter Rechner zur Verfugung steht. Der Erfolg dieses Verfahrens mup3 alerdings
bezweifelt werden, da auch diese Rechner letztlich irgendwann “sterben”.



26 Software-Portabilitat.

Wir nennen die Moglichkeit der Ubertragung von Programmen Portabilitat?; die in der Literatur
weitgehend verwendete Definition ist:

“Portability is a measure of the ease with which a program can be transferred from
one environment to another: If the effort required to move the program is less than
that to implement it initially then we say that it is highly portable.” [PoW 73]

Die Portierung wird dadurch zu einem Problem, daf3 Software i.a. nicht in einer Weise zu erstellen
ist, da} sie unabhangig von der Umgebung ist, in der sie eingesetzt werden soll: Programme sind in
vielfatiger Weise und unterschiedlichem Ausmaf3 maschinen- und betriebssystem-abhangig.

Die Maschinenabhangigkeit von Software entsteht im wesentlichen durch ihre konzeptionelle Anleh-
nung an die strukturellen Eigenschaften eines realen Rechners. Solche Eigenschaften sind etwa:

— interne Wortlange

— interne Zahlendarstellung

— Artund Anzahl der zur Verfiigung stehenden Register
—  der Adreffraum der realen Maschine

— die Adressierungsverfahren

— der verwendete Zeichensatz

Die strukturellen Eigenschaften einer realen Maschine haben unmittelbare Auswirkungen auf die
interne Reprasentation von Objekten und die darauf moglichen Operationen. Dies gilt speziell etwa
hinsichtlich der internen Arithmetik (von besonderer Bedeutung auf dem Gebiet der real-Zahlen-
Arithmetik); wesentlichste Problemstellen sind hier (vgl. [TKBS78]) der Bereich der darstellbaren
Zahlen (abhangig von der verwendeten Zahlenbasis, sowie der Mantissen- und Exponentenldnge in
Bits), die Prazision und die angewandten Normalisierungsregeln, und die kleinste darstellbare
integer- (real-) Zahl. Eine Untersuchung von Portabilitatsproblemen arithmetischer Art findet sich
auch in [Hot 74] und [Hot 78].

Die Betriebssystemabhangigkeit von Software ist in der stark unterschiedlichen Verknipfung von
Programmen zu den verschiedenen Funktionen des Betriebssystems eines Rechners begriindet. Dies
gilt speziell fur das Gebiet der Ein-/Ausgabe, auf dem sich reale Rechner stark unterscheiden.
AuPerdem entsteht Betriebssystemabhangigkeit durch die unterschiedliche Behandlung von Lauf-
zeitfehlern und die Schnittstellen zu der Kommandosprache des Betriebssystems. Unter Betriebs-
systemabhangigkeit verstehen wir auch in einem umfassenderen Sinn alle Abhangigkeiten, die sich
daraus ergeben, daB in einer jeweiligen Anwenderinstallation Unterschiede in der Verfugbarkeit der
physikalischen Medien und der verschiedenen Betriebssysteme existieren.

3.2 Portabilitat unter Verwendung hoherer Programmier sprachen

Der traditionelle Ansatz zur Erstellung portabler Software besteht darin, die Programme in einer
hoheren Programmiersprache zu formulieren, bei der davon ausgegangen werden kann, daf3 sie
weitverbreitet ist und auf moglichst vielen realen Maschinen “ zur Verfuigung steht”.

2. Im Englischen wird (neben seltener “transferability”) weitgehend die Bezeichnung “portability” verwendet; zur Klarstellung unterschei-
den wir im folgenden zwischen Portierung und der Moglichkeit dazu, der Portabilitat.
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Darunter wird verstanden, daf3 fur diese Programmiersprache auf jeder dieser Maschinen ein
Compiler exigtiert, der die Quellfassung des zu portierenden Programms aus der htheren Program-
miersprache in die jeweilige Maschinensprache tbersetzen kann und daf3 das erzeugte Maschi-
nenprogramm dassel be leistet wie das Programm auf der originaren Maschine.

Der Idealfal fur diese Methode ware dann gegeben, wenn es eine Programmiersprache gébe, die in
gleicher Weise fur ale anfallenden Programmiersituationen geeignet ware, und deren Compiler
(dessen Korrektheit und Ubereinstimmung mit der Sprachdefinition gewahrleistet ist!) sozusagen als
Standard-Bestandteil zum Betriebssystem jeder realen Maschine gehdren wirde?. Bei n realen
Maschinen wiirden somit n Compiler benttigt, um ein in dieser Sprache formuliertes Programm fir
alle Maschinen portabel zu halten. Eine solche (hypothetische) Programmiersprache bezeichnet man
Ublicherweise als universelle Programmiersprache:

Abb. 3.1: Die“universelle’ Programmiersprache.

Zahlreiche Ansatze zur Entwicklung einer solchen universellen Programmiersprache in der
Vergangenheit (und auch noch heute) blieben im wesentlichen ohne durchschlagenden Erfolg. Die
Ursache dafir ist im Grunde die einfache Tatsache, da3 jede Programmiersituation (man denke an
die so unterschiedlichen Gebiete wie kommerziellen Einsatz Ulber textorientierte Datenverarbeitung
bis hin zu “number crunching” bei Problemen aus der Physik) verschiedene Datentypen oder
—strukturen in unterschiedlichem MaPe bendtigt; bei einer universellen Programmiersprache muf3
jedoch gefordert werden, da3 sie Konzepte enthdt, die in alen diesen unterschiedlichen Einsatz-
berei chen bendtigt werden, und dap3 sie alle gleichermafen effizient realisiert sind.

Andererseits benotigt ein Anwender jedoch die Konzepte einer Programmiersprache nicht, die fur
die Bearbeitung seiner speziellen Aufgabe weniger von Bedeutung sind; sie werden sogar als
“storend” empfunden in der Weise, da3 sie eine Programmiersprache zu komplex machen und damit
ihre Ubersichtlichkeit verschlechtern, ihre Erlernbarkeit erschweren und den Benutzungskomfort
verringern. Gerade diese Uberlegung fulhrte in der Vergangenheit oft zu dem Ansatz, firr spezielle
Einsatzgebiete eine eigene, besonders geeignete und fir den beabsichtigten Benutzerkreis “ak-
zeptable” Programmiersprache zu entwickeln. In dieser speziellen Losung konnen die relevanten
Konstrukte in der Regel besser formuliert und auch effizient Ubersetzt werden. Ein Beispid fur eine
Programmiersprache dieser Art ist etwa COMSKEE [MvB 81] fir die linguistische Datenverarbei-
tung.

Obwohl eine universelle Programmiersprache nicht zur Verfiigung steht, sollte es moglich sein,
Portabilitat bei Verwendung einer existierenden, weitverbreiteten hdheren Programmiersprache zu

1. diese Forderung soll fir ADA [ADA 80] Uberprifbar sein.
2. Vorschlage dieser Art sind etwain [Wel 73] zu finden.
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erzielen®. In der Praxis zeigt sich jedoch, daB keine der normalerweise dazu verwendeten Program-
miersprachen den beabsichtigten Zweck erfullt. Der Grund dafir liegt in der Tatsache, daf3 es in
Wirklichkeit eine solche Programmiersprache gar nicht gibt, sondern “jeweils nur die Implemen-
tierung einer Sprachversion auf einer bestimmten Anlage” [Wir77d].

In der Redlitat stellt sich die Situation so dar:

— unzureichende oder sogar mehrdeutige Spezifikation der Programmiersprachen
(siehe etwa [TKB 78]) fuhrt dazu, da3 jede Implementierung eines Compilers
unterschiedliche Realisierungen fur diese Teile der Definition der Programmier-
sprache enthalt.

— (z.T. willkurliche) Abweichungen (durch Einschrankungen bzw. Erweiterungen)
vom Sprachstandard in den Compiler-Implementierungen

— inder Sprache enthaltene Maschinen- und Betriebssystem-Abhangigkeiten
— die“Evolution” der Sprache durch Varianten, neue Standards, Modifikationen
— Fehler in den jeweiligen Compiler-Implementierungen

— in der Regel keine, sonst zumeist nicht ausreichende oder sogar irrefiihrende
Angaben Uber die Portabilitatseigenschaften von in der jeweiligen Sprach-Version
geschriebenen Programmen

Neben diesen mehr grundsatzlichen Problemen, die sich im Zusammenhang mit dem Portierungs-
ansatz Uber hohere Programmiersprachen ergeben, gibt es eine Vielzahl von spezifischen Eigen-
schaften jeder Compiler-Implementierung, die eine unmittelbare Ubertragung von Software er-
schweren; sie sind dennoch von Bedeutung, zumal sie haufig “ ibersehen” werden, mit gelegentlich
katastrophalen Ergebnissen. Diese spezifischen Eigenschaften sind auf allen Compiler-Ebenen zu
finden: auf lexikalischer, syntaktischer und semantischer Ebene. Hier sei nur (als ein Beispiel)
angegeben, da3 manche Programmiersprachen zwar beliebig lange Bezeichner zulassen, daf3 die
verschiedenen Compiler-lmplementierungen jedoch eine unterschiedliche Anzahl von Zeichen in
einem Bezeichner auswerten, so etwa:

Der Bezeichner
‘“function_result’

fuhrt in der Pascal-p-Compiler-lmplementierung [NAJ 76] zu einem Ubersetzungs-
fehler, danur die ersten 8 Zeichen ausgewertet werden und dadurch eine Kollision
mit dem reservierten Wort function auftritt; andere Pascal-Compiler (etwa der
Siemens Pascal-Compiler V2.40) akzeptieren ihn als“normalen” identifier.

Ein anderes Beispiel in diesem Zusammenhang ist die Darstellung von reservierten Worten mit
Markierungen wie etwain ALGOLG60; die Schreibweisen * begi n’ , “begi n”, “ begi n, * begi n
und . begi n ist bel verschiedenen Compiler-Implementierungen anzutreffen (vgl. [TKB 78]).

Gravierender sind “Eigenarten” von implementierten Compilern, die Liicken in der Sprachdefinition
unterschiedlich realisieren; ein Beispiel dafirr ist die unterschiedliche Handhabung von leeren case-
Varianten innerhalb einer Typ-Deklaration in PASCAL, so etwa im portablen(!) PASCAL-(Cross-)

3. Wir lassen neuere Entwicklungen wie ADA [ADA 80] unberiicksichtigt, auch weil die im folgenden angefiihrten Probleme trotz der
unternommenen Anstrengungen nicht auszuschlieBen sind (siehe auch [Hoa 80]).
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Compiler fir den MC68000 von Motorolal auf verschiedenen Installationen oder dem Siemens
PASCAL-Compiler in den aufeinanderfolgenden (1) Versionen 2.4 und 2.51.

“The differences between compilers for the same language are often small but are
important and can be extremely expensive.”[SRC 75]

Man mu hinzufiigen, daB3 diese Unterschiede in aller Regel auch nur unter hohem Aufwand zu
entdecken sind.

Dies gilt umsomehr, wenn die verschiedenen Compiler-Eigenschaften Punkte bertihren, die nicht
durch eine einfache textliche Korrektur (soweit dies Ulberhaupt moglich ist) des zu portierenden Pro-
gramms zu beheben sind. Solche Probleme entstehen dann, wenn bel der Verwendung einer hoheren
Programmiersprache Maschineneigenschaften fir den Programmierer unbemerkt bleiben. Probleme
dieser Art konnen in der Regel kaum (und wenn, dann nur unter erheblichem Aufwand) durch eine
Analyse des Quellprogramms erkannt werden; ihre Behebung erfordert einen zusatzlichen (gele-
gentlich unvertretbar hohen) Aufwand. Generell erscheint es jedoch problematisch, eéinem Benutzer
die Portierung durch Manipulation der Quellfassung eines (u.U. umfangreichen) Programms zuzu-
muten; der dazu notige Aufwand wird in aller Regel unterschatzt, i.a. ist eine (umfassende)
Einarbeitung in die Logik des Programms und eine weitgehende Modifikation erforderlich (vgl. Fup-
note 1 auf S. 30!).

Wir wollen nun kurz auf einige hohere Programmiersprachen eingehen, die tblicherweise zur
Losung des Portabilitats-Problems verwendet werden; dies sind in der Regel die Sprachen
FORTRAN, COBOL und PL/1 sowie in neuerer Zeit auch PASCAL. Die Sprachen der (engeren)
ALGOL-Familie (also ALGOL60, ALGOL-W, ALGOL68) brauchen hier nicht ngher beriicksichtigt
zu werden, da sie als eher wissenschaftlich-orientierte Sprachen nicht die Verbreitung gefunden
haben, die unserer Zielsetzung entspricht; eine Untersuchung der Portabilitatseigenschaften von
ALGOLG60 in [Wic 77] zeigt jedoch, daf3 auch hier die gleichen Probleme auftreten, die wir eingangs
dargestellt haben.

Als “ideale” Portierungssprachen werden i.a. FORTRAN, COBOL und PL/1 angesehen; gerade bei
den beiden letztgenannten stand zur Zeit ihrer Definition nicht zuletzt die Absicht im Vordergrund,
ein “Portierungsmittel” zu schaffen [Sam 69]. Betrachtet man diese Sprachen genauer, so ist festzu-
stellen, daf3 sie gerade diese Eigenschaft keineswegs erfilllen.

Gerade bei PL/1 bestehen in der Realitat besondere Probleme hinsichtlich der Portabilitét, die sich
einma aus dem Umfang der zur Verfugung stehenden Sprachkonstrukte und auch aus vielen, z.T.
schwer erkennbaren Maschinenabhangigkeiten ergeben; zusézlich existiert bei PL/1 in besonderen
M aBe eine hohe Betriebssystemabhangigkeit.

Die Maschinenabhangigkeit ergibt sich speziell dadurch, da3 Sprachkonstrukte die Ausnutzung von
Maschineneigenschaften ermoglichen, die auf einer Portierungsziel maschine nicht notwendigerweise
vorliegen, so etwa durch die Moglichkeit der based-Uberlagerung; auch andere in der Sprache
enthaltenen Konzepte (implizite/explizite Konvertierung, Datenattribute, alignment-Angaben)
erleichtern wohl entgegen der urspriinglichen Absicht die Ubertragung von Pl/1-Programmen nicht,
sondern sind Ursache frr besonders schwer zu entdeckende Fehler.

Ahnliche Aussagen sind auch firr die Sprachen FORTRAN und COBOL maoglich; hier entstehen
Probleme nicht nur wegen des Sprachumfangs, sondern auch wegen der unterschiedlichen (z.T.
einfach falschen) Implementierung einzelner Sprachkonzepte!, die dazu filhren, da3 man grundsaz-

1. Einsichtnahme in die Quellen wurden mir vom Rechenzentrum der Universitat des Saarlandes ermoglicht. Die Probleme, die bei der
Ubertragung dieses Compilers (auf die vorgesehene Maschine) auftraten, sind typisch fur die in diesem Abschnitt geschilderten Schwie-
rigkeiten einer quellsprachlichen Portierung.

1. Fur COBOL gibt es nach [HoH 79] (wegen der Gliederung der Sprachdefinition in Module und Stufen) iber 100 000(!) zul assige unter-
schiedliche Implementierungsmoglichkeiten nach dem neuesten Standard ANS 74.
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lich nicht die Ubertragbarkeit eines Programms in diesen Programmiersprachen erwarten kann, ohne
einen zusatzlichen Aufwand, der nahe an die Neuerstellung eines Programms heranreichen kann.
Beispiele dafur sind in der Literatur viele zu finden, so etwa fur FORTRAN in [Poo 74] und fir
COBOL in[Tri 77]; Knuth [Knu 71] gibt (nach [Lec 81]) an, daB3 das einzige FORTRAN-Statement,
das von allen Compilern auf jeder Maschine (annahernd) gleich Ubersetzt wird, “CONTINUE” ist.

Verschiedene Standardisierungsversuche haben in der Vergangenheit nichts an dieser Tatsache
andern konnen. Solchen Versuchen ist gerade bei diesen Programmiersprachen wenig Aussicht auf
Erfolg zuzutrauen, da sie zwangdlaufig Eingriffe in viele seit Jahren in Betrieb befindliche Pro-
gramme erfordern werden und damit unbezahlbar bleiben; ganz im Gegenteil zu ihrer urspriinglichen
Intention haben Standardisierungsansatze in der Regel dazu gefihrt, da3 der “Wirrwarr” der schon
existierenden Programmiersprachen noch um eine neue (eben die dem neuen Standard entsprechen-
de) vergroPert wird, mit der entsprechenden Verringerung der Portabilitét.

Als geeignete Portierungssprache wird heute sehr oft PASCAL angesehen; PASCAL verfugt Uber
eine (weitgehend) akzeptierte Standard-Definition [JeW 75], beschrankt die Kontakte zu dem
benotigten Betriebssystem auf ein Minimum (sofern man sich auf die fur Standard-PASCAL
geforderten sequentiellen Dateien beschrankt; die Betriebssystemabhangigkeit wird in PASCAL auch
dadurch vermindert, da3 zwischen dem Sprachkonstrukt file und der physikalischen Représentierung
unterschieden wird) und benttigt nur sehr wenig Laufzeitunterstitzung. Maschinenabhangigkeiten
sind eher geringfigiger Art (etwa kleinste ganze Zahl). Die einfachen Kontrollstrukturen erlauben
i.a. eine gleich gute Realisierung auf Maschinen sehr unterschiedlicher Struktur; die Definition von
Typen und Datenstrukturen kann im wesentlichen unabhangig von einer realen Maschine erfolgen.

Es kann jedoch nicht davon ausgegangen werden, daf3 die oben geschilderten Probleme bzgl. der
Portabilitat bei der Verwendung von PASCAL nicht auftreten!. Die Portabilitatseigenschaften eines
Programms, das in PASCAL implementiert ist, werden zwar i.a. hoher sein als etwa die eines Pro-
gramms in FORTRAN. Allerdings beduetet die Verwendung von PASCAL als Implementierungs-
sprache allein keineswegs, da3 ein solches Programm “portabel” ist.

Probleme, die sich bei der Verwendung von PASCAL hinsichtlich der Portabilitat ergeben, sind
zunachst relativ “einfacher” Natur:

— die Zeichensatzabhangigkeit

— diegropte (kleinste) darstellbare ganze Zahl
— der Bereich der Basismenge eines sets

— das packed-Konzept.

— unterschiedliche Implementierung von Standard-Funktionen

Die eigentlichen Probleme stellen sich bel der Verwendung von PASCAL auf einer anderen Ebene;
sie ergeben sich im wesentlichen durch die in der Sprachdefinition enthaltenen “Unsicherheiten” und
Mehrdeutigkeiten, wie sie von [Hab 73] und [WSH 81] beschrieben sind. Als besonders bemerkens-
wert ist hier zu erwéhnen, daf3 die Typaguivalenz (Namens- bzw. Struktur-Aquivalenz) nicht im
Report [JeW 75] definiert und damit implementierungsabhangig ist.

Eine detailliertere (gel. jedoch unkritische) Untersuchung der Portabilitatseigenschaft von Program-
men in PASCAL findet sich in [Lec 81]. Als Fazit stellt [Lec 81] fest, da3 man Portabilitéat i.a nur
dann erzielt, wenn gefordert wird, daf3

1. Fur PASCAL gibt es (zumindest) eine Implementierung, die die Operator-Prioritéten abweichend von der Standard-Definition [JeW 75]
geregelt hat, vgl. [Bil 82].
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— das zu Ubertragende Programm mit der speziellen Zielsetzung entwickelt wird, daf3
es “ Ubertragbar” ist

und

— der Benutzer die letzliche Anpassung an die Portierungs-Zielmaschine manuell
vornimmt.

Abgesehen davon, daf3 auf diese Weise eine unmittelbare Portabilitét nicht zu erreichen ist (und diese
Forderungen auch bei Verwendung anderer Sprachen eher portable Programme ergeben), hat die
vorgeschlagene Vorgehensweise folgende Probleme:

Soll ein Programm eben mit der Portabilitétszielsetzung erstellt werden, so bedeutet dies, da3 der
Entwickler die vollstandige Portabilitatsproblematik tberblicken muf3; diese Forderung kann
alenfalls an ein generierendes System gestellt werden. Hat ein Anwender dann letztlich doch
Quelltext-Korrekturen auszufilhren, so ist diese Aufgabe auch bei einem generierten Programm (mit
i.a. klareren Strukturen) kompliziert und aufwendig. Auferdem werden durch diese Vorgehensweise
Probleme der oben angefithrten komplizierteren Art nicht zu [6sen und mogliche Fehler erst spa
festzustellen sein.

3.3 Compiler-Portabilitat.

Wie wir gesehen haben, ist notwendige Voraussetzung fur die Portabilitét die Annahme, da3 auf der
Portierungs-Zielmaschine ein Compiler fur die Programmiersprache zur Verfugung steht, in der das
Zu Ubertragende Programm abgefaft ist. Ist dies nicht der Fall oder entspricht der Compiler auf der
Zielmaschine nicht dem fir dieselbe Programmiersprache auf der Implementierungs-Maschine
zugrundegel egten “ Standard”, dann ist eine unmittelbare Portierung i.a. nicht moglich. In diesem Fal
wird die Frage interessant, welche Methoden die Ubertragung eines Compilers fir die Implementie-
rungssprache erlauben.

Eine solche Vorgehensweise ist zunachst nicht naheliegend, denn der nétige Aufwand ist wesentlich
groper: Compiler konnen “von Natur aus’ nicht maschinen- bzw. betriebssystemunabhangig sein, sie
mussen in einer Programmiersprache formuliert werden, fur eine (bestimmte) Maschine Code
generieren und sind in besonderem Maf3e auf das Betriebssystem eines bestimmten Rechners (so bei
Ein-/Ausgabe, Zeichensatz) angewiesen.

In unserem besonderen Fall wird jedoch, daf nicht nur die Ubertragung eines Programms (etwa des
Compiler-Generators) angestrebt, sondern auch aller durch dieses System zu generierenden Compi-
ler —und dies im Prinzip auf alle denkbaren Zielmaschinen. Eine Anpassung des gesamten Verfah-
rens (etwa durch eine geeignete Parametrisierung) an alle existierenden oder moglichen Ziel-
maschinen ist jedoch unmoglich.

Aus diesem Grund liegt eine Untersuchung der generellen Moglichkeiten zur Ubertragung von
Compilern nahe, wobei sich ein Verfahren ergeben sollte, das die Portierung sowohl fir die Compiler
as auch den Generator in moglichst derselben Weise erlauben sollte. Wir werden daher im folgen-
den auf die (vom Aufwand her vertretbaren) Methoden eingehen, die die Ubertragung von Compi-
lern ermdglichen.
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3.3.1 Bootstrapping.

Die Methode des Bootstrapping besteht im wesentlichen darin, einen (existierenden) Compiler fir
eine Programmiersprache auf eine andere Maschine dadurch zu Ubertragen, daf3 die notwendigen
Anpassungen an die Zielmaschine am Compiler-Quelltext vorgenommen werden und die modifi-
zierte Quelle durch den existierenden Compiler iibersetzt wird!. Die Modifikation betreffen vor
allem die Anderung der Code-Generierung zum Erzeugen von Code fir die Zielmaschine sowie die
Anpassung an deren Zeichensatz.

Man unterscheidet dabei zwei Vorgehensweisen, den half bootstrap und den full bootstrap, die sich
darin unterscheiden, da3 die Anpassungen auf der Implementierungs-Maschine bzw. auf der (Uber-
tragungs-) Zielmaschine erfolgen. Voraussetzung ist in beiden Falen, da3 der Compiler in einer
symbolischen oder Quell-Sprachcodierung vorliegt, die so abgeandert werden kann, daf3 eine
Ubersetzung der modifizierten Compiler-Quelle einen auf der Zielmaschine verwendbaren, lauffahi-
gen Compiler ergibt.

Bootstrapping ist ein haufig verwendeter Ansatz; seine Problematik ergibt sich jedoch durch den
erforderlichen Aufwand und die Tatsache, da3 im wesentlichen die im frilheren Abschnitt angege-
benen Ubertragungsprobleme bestehen bleiben; speziell hat der Benutzer die Manipulationen in der
Quellform des Compilers auszufihren, mit den oben geschilderten Problemen.

3.3.2 Portierung tber Zwischensprachen.

Eine andere Moglichkeit der Ubertragung von Programmen besteht darin, einen fiktiven (virtuellen)
Rechner zu definieren, dessen Struktur zur Losung einer speziellen Aufgabe besonders geeignet ist.
Die zur Problemldsung notwendigen Algorithmen werden in einer dem Maschinenmodell adaguaten
Weise formuliert, indem man sie im “Maschinencode” der definierten Maschine angibt. Die Reali-
sierung der fiktiven Maschine auf einer realen Rechenanlage erfolgt dann durch Simulation der
“Maschinenoperationen” und des angegebenen Maschinenprogramms etwa durch I nterpretation.

Fur Compiler 1803t sich diese Konstruktion zur Erzielung von Portabilitat dadurch ausnutzen, daf3 der
(Uibliche) Vorgang einer Ubersetzung eines Programms P aus der Quellsprache (QS) in die
Maschinensprache (MS) einer Zielmaschine, so abgeandert wird, daf3 die Ausgabe des Compilers
eine Zwischensprache (ZS) ist, die anschlieBend Eingabe fur einen weiteren Ubersetzer in den
Zielmaschinencode ist. Der Ubersetzungsvorgang QS —> MS wird damit (bei geeigneter Definition
der Zwischensprache) in zwei unabhangige Teile aufgespalten, deren getrennte Bearbeitung
vorteilhaft ist. Dies 183t sich folgendermafen veranschaulichen:

RS +
P | Conpiler | P
& > |5 ---> M > M
R +
Foemeee + Foemeee +
P | Compiler | P | Compiler | P
S ---> | S--->27F --->72S--->|2ZS ---> M| ---> M5
Foemaemea + Foemaeme +

Abb. 3.2: Ublicher Compilierungsvorgang bzw. Compilierung ilber Zwischensprache

1. mit Bootstrapping wird auch das (schrittweise) Entwickeln eines Compilers auf einer Maschine bezeichnet.
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Die Aufspaltung eines Compilers in dieser Weise ist keine Anderung der frilher angebenen struk-
turellen Gliederung eines Compilers. Bei den dort angegebenen Zwischenformen handelt es sich
jedoch um (wenigstens konzeptionell) intern gehaltene Datenstrukturen; im Gegensatz dazu sei unter
einer Zwischensprache eine eigenstandige Darstellung eines Programms (etwa in lesbarer Form
ahnlich einer Assemblersprache) verstanden.

Liegt das Ergebnis des Ubersetzungsvorgangs QS > ZS vor, so kann (auPer der weiteren
Ubersetzung in den Maschinencode der realen Maschine) eine Interpretation des Zwischencodes auf
der Zielmaschine erfolgen. Diese Interpretation entspricht einer Simulation der abstrakten Maschine
auf dem realen Rechner; andererseits erlauben Verfahren wie das der Mikroprogrammierung der
realen Maschine die direkte Ausfiihrung des Zwischencodes auf der Zielmaschine (vgl. [BuS 77]
ua).

Ist speziell nun der Compiler in der zu Ubersetzenden Programmiersprache formuliert, so steht er auf
einer beliebigen Zielmaschine zur Verfiilgung, wenn zuvor die Ubertragung der Zwischensprachen-
fassung des Compilers auf die Zielmaschine ermoglicht worden ist.

3.3.2.1 Das UNCOL-Konzept.

Anséatze zur Portierung von Compilern nach diesem Verfahren gab es schon um 1958 mit der
theoretischen Formulierung des UNCOL (“UNiversal Computer Oriented Language’) — Konzepts
[Str 58]. Mit UNCOL wurde die Definition einer universellen Zwischensprache versucht, die es
ermoglichen sollte, den Aufwand fir die Ubertragung von m Compilern auf n Maschinen auf m+n
anstatt m*n zu beschranken. Die Idee von UNCOL 1803t sich in den Bilder 3.3 und 3.4 auf Seite 34
veranschaulichen.

R AT g oo 4
| PS| | PS| ..., | PS |
|11 | 2| | m|
B L. g oo 4
R + - + R +
| M1 | | M2 | ..... | Mn |
R + oo + R +

Abb. 3.3: Fiir n Maschinen sind bei m Programmiersprachen m * n Ubersetzer notig

In der Vergangenheit wurden verschiedene Versuche unternommen, eine solche UNCOL zu
entwickeln (so JANUS [CPW 74], [Wai 77]); die Vielzahl unterschiedlicher Konzepte in den
Programmiersprachen sowie die sehr verschiedenen Maschinenarchitekturen lieBen die Entwicklung
einer echten “universellen” UNCOL mit der zu fordernden vertretbaren Effizienz jedoch nicht zu.
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S et
| PS| | PS| ..., | PS |
[ 1] | 2] | m|
O S N
I I I
Vv \Y \Y
\Y
oo +
| UNCOL | P UNCOL- Ebene
o +
I
I I I
\Y \Y \Y
E + 4o + S +
| M1 | | M2 ]| ..... | Mn |
Fommm O + Fommm +

Abb. 3.4: Unter Verwendung einer UNCOL sind nur m Ubersetzer PSi ——> UNCOL und n Ubersetzer UNCOL ——> MSj nitig.

Erfolgreicher waren Ansatze in dieser Richtung innerhalb eines Entwicklungshauses, wo die Fest-
legung auf eine “hausinterne” Schnittstelle ein UNCOL-Niveau definiert. Ergebnisse dieser Art wur-
den bei IBM durch Verwendung des sog. IBM 370 Conventional Machine Levels s UNCOL fir
die (sehr unterschiedlichen) Rechner der 360 und 370 Familie (vgl. [Tan 76]) erzielt; ahnlich positive
Ergebnisse eines “firmeninternen” UNCOLSs gibt es bei DEC sowie bei SPERRY/UNIVAC
[GKR 79].

3.3.2.2 Maschinen- und sprachspezifische Zwischensprachen.

Wegen dieser Schwierigkeiten beim Entwurf einer UNCOL — ein Problem, das nach seiner
Konstruktion nach beiden Seiten offen ist — sind weitere Entwicklungen auf diesem Gehiet in der
Folge von dieser Uberlegung ausgegangen: Wenn es (in der Praxis) nicht moglich ist, eine
universelle Zwischensprache zu definieren, dann konnten sich moglicherweise durch Konzessionen
auf einer der beiden offenen Schnittstellen im UNCOL-Konzept Vorteile ergeben. Diese Ansatze
fuhrten zu der Definition von maschinenspezifischen (MZS) und sprachspezifischen (LZS) Zwi-
schensprachen.

MZS sind nach ihrer Konstruktion an realen Maschinen orientiert; ihre Position in Bild 3.4. liegt al'so
unterhalb der UNCOL-Ebene. Die Idee bei der Definition dieser Klasse von Zwischensprachen ist
die, da3 der Aufwand zur Generierung von Code firr eine spezielle Zielmaschine zur Realisierung
von Compilern von mehreren Programmiersprachen ausgenutzt werden kann. Beispiele fur diesen
Ansatz sind CTL ([Cap 72] und [FYN 72]).

Trotz verschiedener Ergebnisse, die fir diesen Ansatz sprechen, ist die Wahl der Ebene, auf der die
Zwischensprache angesiedelt werden soll, um den gewiinschten Effekt zu erzielen, nicht unpro-
blematisch: sie darf nicht zu niedrig liegen, da dann die Zwischencode-Generierung moglicherweise
zu komplex ist, sie sollte aber auch nicht zu hoch liegen, um sie bzgl. unterschiedlicher Konzepte der
verschiedenen hoheren Programmiersprachen kompatibel zu halten (vgl. [Els 78]).

Im Unterschied zu den MZS sind die sprachspezifischen Zwischensprachen so entworfen, da3 sie
speziell fir die Darstellung einer hoheren Programmiersprache geeignet sind. Der Transport dieser
Programmiersprache auf verschiedene reale Rechner kann dann z.B. so erfolgen, da3 man (mog-
lichst einfache) Ubersetzer (in der Regel Assembler-ahnlich) der LZS in den Maschinencode von
realen Maschinen implementiert. LZS liegen also oberhalb der UNCOL-Ebene in Bild 3.4; ihre
Verwendung veranschaulicht folgendes Bild:
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oo o 4+ - -- -+ +----+
| PS| | PS| ..., | PS |
11 1 2] | m]
Fo--o 4+ - -- -+ +----+
| | |
V \Y, V
|
| <------ UNCOL- Ebene
|
\Y
F S —— +
| MZ S |
R RS +
|
\Y,
+-- - - - +
| Mi |
+oamma +

Abb. 3.5: Maschinenspezifische Zwischensprachen.

LZS konnen in der Tat so entworfen werden, daf3 der erste Compilierungsschritt weitgehend
maschinenunabhangig gehalten werden kann. Will man aso ein Hochstma3 an Portabilitét erhalten,
so wird die geeignete Zwischensprache aus der Klasse der LZS stammen. Wir gehen auf einige Ver-
treter dieser Klasse naher ein, nachdem wir folgende Betrachtungen angestellt haben.

+--- -+
| PS |
|
+-- -+
|
V
Fommm e e ma +
| LZS |
Fommme e o +
|
| <------ UNCQOL- Ebene
|
\%
| | |
\% \% \%
+--- - - + - + +--m - - +
| M1 | | M2 | ..... | Mn |
N +  ----- + R +

Abb. 3.6: Sprachspezifische Zwischensprachen.

3.3.2.3 Niveau und (Rest-) Maschinenabhangigkeit von Zwischensprachen.

Neben dem Grad ihrer Maschinen- bzw. Sprachorientierung klassifiziert [Els 78] Zwischensprachen
zusatzlich unter dem Aspekt ihres Niveaus und ihrer (Rest-) Maschinenabhangigkeit; gerade diese
Eigenschaften sind fur die Eignung einer Zwischensprache fir den Zweck der Portierung wesentlich
und miissen daher beriicksichtigt werden.
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Das Niveau einer Zwischensprache kann unter dem Aspekt der Struktur der zugrundeliegenden ab-
strakten Maschine und der moglichen Operationen klassifiziert werden. Die Struktur von abstrakten
Maschinen kann sich bzgl. der Art oder Funktion ihres Speichers (linearer Speicher, Stack-Speicher,
Heap und beliebige Kombinationen), in Anzahl oder Art von Registern unterscheiden. Die auf einer
abstrakten Maschine definierten Operationen kdnnen sich in einem weiten Bereich bewegen von den
elementaren Operationen (einfache Lade-, Speicher-, Sprungbefehle, elementare Arithmetik) bis hin
zu Befehlen, die die Programmkontrolle &hnlich einer hoheren Programmiersprache andern (etwa
Prozedur-Aufrufe, Schleifen-Konstrukte, case-Statements). Entsprechend kann der in einer Zwi-
schensprache enthaltene Befehlssatz von einem Niveau unterhalb des heute in realen Maschinen er-
warteten Umfangs bis hin zu in hdheren PS enthaltenen Konstrukten reichen.

Das Niveau einer Zwischensprache hat unmittelbare Auswirkungen auf den fur ihre Portabilitat
notwendigen Aufwand: Der notige Aufwand sinkt mit sinkendem Niveau der Zwischensprache.
Leider ist es jedoch so, da3 mit sinkendem Niveau die Gefahr von Ineffizienz einhergeht: Setzt man
namlich das Zwischensprache-Niveau zu niedrig an, so erhoht sich das Risiko, da3 die Ubersetzung
ZS———> MSnicht mehr so erfolgen kann, daf3 die besonderen Eigenschaften der Zielmaschine (z.B.
Register) ausgenutzt werden kdnnen. Dadurch entsteht dann natirlich ein (u.U. betré&chtlicher) Ver-
lust an Effizienz; der bei niveau-niedrigen Zwischensprache notwendige erhohte Aufwand bei der
Ubersetzung QS——> ZShite sich also nicht gelohnt.

Die (Rest-) Maschinenabhangigkeit ergibt sich in Relation zu der fur die abstrakte Maschine
zugrundegel egten globalen Annahmen bzgl. der Speicherorganisation, der Register und der fur die
Objekte eines Datentyps verwendeten Speichergebiete. Notwendigerweise mussen hier diese
Annahmen fur MZS fixierender ausfallen, da diese die speziellen Zielmaschineneigenschaften in
besonderem Mafe ausnutzen sollen. Die (Rest-) Maschinenabhangigkeit einer Zwischensprache
hangt prinzipiell ebenfalls von ihrem Niveau ab; jede niveau-niedrige Zwischensprache lehnt sich in
ihrer Struktur naher an die Architektur einer realen Maschine an — und ist somit eher maschinen-
abhangig als eine Zwischensprache, die sich in ihrer Struktur mehr an eine hohere Programmier-
sprache anlehnt. Wenn man also nur geringe (Rest-) Maschinenabhangigkeit wiinscht, kann eine
entsprechende Zwischensprache nur in der Klasse der LZS gefunden werden.

Zusammenfassend kann eine Zwischensprache durch folgende Eigenschaften charakterisiert werden:

— den Grad ihrer Maschinen- bzw. Sprachorientierung
— ihr Niveau

— den Grad ihrer (Rest-) Maschinenabhangigkeit.

Der Grad der Maschinen- bzw. Sprachorientierung einer Zwischensprache sowie ihr Niveau ent-
scheiden im wesentlichen Uber ihre Verwendbarkeit zum Zweck der Portierung; Verwendbarkeit be-
deutet gleichzeitig, ein gewisses MaP an Ineffizienz in Kauf zu nehmen: Effizienz und Portabilitat
sind zunachst sich widersprechende Ziele. Auf eine Losung dieses Problems im Rahmen unserer
Aufgabenstellung werden wir noch eingehen.

3.3.3 Ein Vergleich moder ner Zwischensprachen.

Wie wir gesehen haben, sind die sprachorientierten Zwischensprachen fir die spezielle Zielsetzung
Portabilitat eher geeignet; wir wollen daher auf einige Beispiele aus dieser Klasse eingehen. Wir
verzichten auf die Betrachtung alterer Zwischensprachen (etwa AOC [RaR 64]), die gewisse Defizite
aufweisen (mangelnde Flexibilitét durch fixe Annahmen Uber die Portierungszielmaschine) und die
auperdem keine gropere Anwendung erfahren haben.
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In [Els 78] werden mehrere (moderne) sprachspezifische Zwischensprachen untersucht und einem
Vergleich unterzogen, dessen Ergebnis wir hier kurz zusammenfassen. Die untersuchten Zwischen-
sprachen sind:

OCODE fir die Programmiersprache BCPL
ZCODE “ ALGOLG68 C
ACODE “ ALGOL68
p-Code “ PASCAL

Von den untersuchten Sprachen kann OCODE [Ric 71] as (bis auf den Zeichensatz) vollstandig
maschinenunabhangig angesehen werden; alerdings ist dies nur deshalb moglich, da die OCODE
zugrundeliegende Maschine eine sehr einfache Struktur hat, die sich aus ihrer “Bezugssprache’
BCPL ergibt; speziell 133t OCODE nicht die explizite Beschreibung getypter Objekte zu.

ZCODE [Bou 77] (fur die ALGOL68-Variante ALGOL68C) ist eher maschinennah konzipiert in der
Weise, da3 Annahmen Uber die Verfugbarkeit von Registern sowie Uber den Speicher der realen
Maschine gemacht werden; die Notwendigkeit dazu ergab sich aus dem Problem der Darstellung
verschiedener Basis-Typen sowie der Realisierung einer komplexen Blockstruktur- und Heap-Ver-
waltung. Diese Annahmen gehen in Form von Parametern in die Erzeugung von ZS-Programmen
ein. ZCODE eignet sich eher fir eine spezielle Klasse von Maschinen, namlich Register-Maschinen.

ACODE [EIsS76] ist eine (niveau-hohe) Zwischensprache, die mit der ausdriicklichen Zielsetzung
vollstandiger Maschinenunabhangigkeit als Zwischensprache fir ALGOL68 entwickelt wurde. Die
zugrundeliegende Maschine ist eine Stackmaschine, die zusétzlich Uber ein Speichergebiet fur einen
Heap verfigt. Wesentlichste Eigenschaft von ACODE ist, da3 keine Dekomposition von Operatio-
nen (etwa eines Variablen-Zugriffs) in elementare Schritte oder eine explizite Vergabe von Speicher-
platzadressen erfolgt; die Deklaration von Variablen und die Definition von Typen wird durch eine
explizite Beschreibung auf ZS-Ebene dargestellt. Dadurch erhoht sich allerdings der Aufwand erheb-
lich, der bei der Ubersetzung ACODE —> Maschinencode geleistet werden mup.

p-Code [NAJ76] ist eine Zwischensprache, die im Zusammenhang mit der Entwicklung der
Programmiersprache PASCAL entstand. Obwohl urspriinglich nur als Hilfsmittel zur Vereinfachung
der Code-Generierung gedacht, ergab sich bald seine Verwendung als Mittel zur Erzielung von
Portabilitat fir die ersten PASCAL-Compiler.

p-Code orientiert sich im wesentlichen an den Erfordernissen der Programmiersprache PASCAL; die
Fixierung an PASCAL ist allerdings weniger stark als etwa die von OCODE an BCPL. p-Code
ermoglicht die Verwaltung von (eingeschrankter) Blockstruktur (mithilfe eines Stacks), dynamischer
Speichergebiete (Heap) und die Speicherung von Konstanten; speziell ist die typabhangige
Behandlung von Daten moglich, wobei die Speicherplatzvergabe in Abhangigkeit vom typindivi-
duellen Bedarf (fur alle statisch deklarierten) Variablen zur Compile-Zeit erfolgt. Wie in ZCODE
wird der Speicherplatzbedarf der Standard-Typen (und zusétzlich ihre Ausrichtung auf bestimmte
Speichergrenzen, das alignment) durch Parametrisierung beschrieben. Operationen in p-Code sind
jedoch nicht an einer realen Maschinen-Hardware orientiert (speziell gibt es keine Annahmen Uber
Register), sondern werden auf dem p-Maschinen-Stack ausgef Uhrt.

p-Code erscheint interessant wegen der Tatsache, da3 seiner Entwicklung speziell ein Kompromif3
zwischen den Erfordernissen, die sich aus der Bezugssprache ergeben, und dem Wunsch nach (ein-
facher) Portierungsmoglichkeit zugrundeliegt (vgl. [NAJ 76]).
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3.4 Fazit.

Aus der Untersuchung der Verwendbarkeit von hoheren Programmiersprachen zur Ubertragung von
Programmen ergibt sich, daf3 ale in Frage kommenden Sprachen mehr oder weniger fur diesen
Zweck ungeeignet sind; viele Restprobleme bleiben bestehen, die eine Ubertragung effektiv verhin-
dern konnen.

Auf unsere Aufgabe Ubertragen bedeutet dies zunachst fir den Generator, daf3 es unerheblich ist, in
welcher Programmiersprache er selbst formuliert ist; die Auswahl einer Implementierungssprache
kann daher aufgrund anderer Uberlegungen erfolgen, etwa der der Eignung fir den speziellen Zweck
oder anderer vorteilhafter Eigenschaften.

In @hnlicher Form gilt diese Aussage fir die generierten Compiler, wenn man davon ausgeht, da3 sie
in guellsprachlicher Form in einer hdheren Programmiersprache erzeugt werden. Natirlich liee sich
hier der Generierungsproze3 so gestalten, daf3 einige kritische Punkte hinsichtlich der Portabili-
tatseigenschaften (etwa im Sinne von [Lec 82]) vermieden werden; eine generelle Portabilitét der
generierten Compiler ist so jedoch nicht zu erzielen, da kaum ale Gesichtspunkte beriicksichtigt
werden kdnnen und sich zudem die Zielmaschinen und die dort zur Verfiigung stehenden Compiler
andern.

Daneben bleibt bei dieser Losung das Problem bestehen, da3 quellsprachlich generierte Compiler
nur dann auf der Zielmaschine verfiigbar sind, wenn dort ein entsprechender Compiler existiert;
davon kann in der Regel jedoch nicht ausgegangen werden.

Wiinschenswert ist nun eine gemeinsame Schnittstelle, die die Ubertragung der generierten Compiler
und des Generators ermoglicht. Fur die Wahl dieser Schnittstelle ist zu beriicksichtigen, daf3 sie
einfach genug sein muf, um den ndtigen Aufwand gering zu halten; sie sollte auch so beschaffen
sein, daB eine prazise Definition vorliegt, und da3 ein Benutzer auPer dieser Definition keine
weiteren Angaben (speziell keine Angaben tiber Quelltext-Besonderheiten der zu tibertragenden Pro-
gramme) bendtigt, um die beabsichtigte Ubertragung durchzufiihren. AuBerdem darf insbesondere
zur Ubertragung eines generierten Compilers nicht das Vorhandensein eines anderen Compilers auf
der Portierungs-Zielmaschine vorausgesetzt werden.

Eine solche Schnittstelle wird sich am ehesten in einer (sprachorientierten) Zwischensprache finden
lassen, auf die sich sowohl das Generator-System als auch die generierten Compiler abbilden lassen.
Eine solche Schnittstelle erfllt die oben angefulhrten Forderungen und bietet zusatzlich Mog-
lichkeiten, etwa der Optimierung, wie sie generell durch die Verwendung von Zwischensprachen
gegeben sind. Zusatzlich wiinschenswert ist eine Zwischensprache, die schon existiert und Uber
deren Verwendungsmoglichkeiten Erfahrungen vorliegen.

Wir werden auf das tatsachlich gewahlte Portierungsverfahren zurickkommen, nachdem wir auf den
beabsichtigten Einsatzzweck eingegangen sind; dies geschieht nicht zuletzt deswegen, weil die Wahl
einer (sprachspezifischen) Zwischensprache notwendigerweise von der (etwa as Implementie-
rungssprache) verwendeten hoheren Programmiersprache abhangt.
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Kap. 4. Eine Erweiterung der Programmiersprache PASCAL um das
Sprachkonstrukt Modul.

Wie wir gesehen haben, enthdt PASCAL keine Moglichkeit zur Beschreibung von Modularita. Wie
in anderen ALGOL-ahnlichen Sprachen mit Blockstruktur entsteht hier das Problem, da3 block-
(genauer: prozedur-) lokale Variablen bei Verlassen des Blocks verloren sind. Ein Konzept wie das
der “own”-Variablen oder einer “common”-Deklaration ist in PASCAL nicht vorgesehen.

Diese Beschrankungen bewirken, da3 PASCAL in der Regel zur Implementierung komplexerer
Systeme wenig geeignet ist, bei denen es wesentlich darauf ankommt, ganze Programmteile als un-
abhangige Komponenten zu entwickeln und sie anschliefend zu einem “ Gesamt-Paket” zusammen-
zufassen.

Bei einer solchen Vorgehensweise ist es insbesondere wiinschenswert, daf3 verschiedene Proze-
duren/Funktionen, die (gemeinsam) eine bestimmte Aufgabe redlisieren, auf einer gemeinsamen
Datenstruktur operieren konnen, die nicht notwendigerweise von “aufen” sichtbar sein mup; dieses
Paket aus Prozeduren/Funktionen und der gemeinsamen Datenstruktur, kann dann unabhangig von
anderen Komponenten entwickelt und zu groperen Programm-Einheiten hinzugefigt werden, falls
geeignete Schnittstellen spezifiert wurden.

Ein Sprachelement, das beide gewiinschten Eigenschaften aufweist, ist das Modul. Dieses Element
wurde speziell in die Programmiersprache MODULA [Wir 77a] aufgenommen, das Grundprinzip ist
alerdings schon in anderen Sprachen zu finden, etwa in SIMULA, wenn auch unter einer anderen
Bezeichnung; neuere Programmiersprachen wie ADA [ADA 80] enthalten esin einer algemeineren
Form.

Das Fehlen eines solchen Konstrukts filhrte in der Vergangenheit zu verschiedenen Ansézen einer
entsprechenden Erweiterung von PASCAL,; solche Entwicklungen sind etwa PASCAL-plus in
[Bus80] und [LeB 78] und (in einer eigenen PASCAL-Variante) das unit-Konzept in UCSD-Pascal
[UCS 78]*. Die hier vorgestellte Losung unterscheidet sich von diesen Entwicklungen speziell durch
die bewupt gewahite Einfachheit des Konzepts, das dennoch die zu fordernden Eigenschaften bein-
haltet; gleichzeitig sollte eine echte Aufwartserweiterung vorgenommen werden, die sich zudem in
ihrer Form nahe an den PASCAL-Standard anlehnt.

Im folgenden entwickeln wir eine Losung fur das gewiinschte Konzept; dabei wurde neben der
durchaus beabsichtigten engen Anlehnung an die fir POCO relevanten Forderungen eine Losung
angestrebt, die allgemein die Strukturierung und Entwicklungsmoglichkeiten von Programmen in
PASCAL verbessern kann.

1. Andere Ansatze (wie “Modular PASCAL” [Bro 82]) sind eher elementar und filr eine Verwendung in unserer Zielsetzung nicht geeignet.
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4.1 Das Sprachkonzept M odul.

Fur eine Vielzahl von Programmierproblemen erscheint es sinnvoll, Daten und die darauf — und nur
darauf — operierenden Programmteile in einem eigenen, vom Rest des Programms unabhangigen
Sprachkonstrukt zusammenzufassen; ein solches Konstrukt nennen wir Modul.

4.1.1 Zur Syntax und Semantik von Moduln.

Konzeptionell verstehen wir unter einem Modul die programmtechnische Kombination logisch
zusammengehoriger Teile, Daten und Operationen. Dies erfordert eine neue Definition der Le-
bensdauer modul-lokaler Objekte und der Zugriffsmoglichkeit von Operationen auf diese Objekte.

Wir stellen an das Konzept Modul in der Programmiersprache PASCAL zunéchst einige Anforderun-
gen:

1. Die modul-lokalen Datenstrukturen miissen unabhangig vom tUbergeordneten Block ver-
waltet werden konnen. Die Lebensdauer dieser Datenstrukturen mup tber die gesamte
Aktivierungszeit des uUbergeordneten Blocks gewahrleistet sein. (Der Ubergeordenete
Block ist der Block, in dem das Modul deklariert ist.)

2. Modul-lokale Daten sind (in der Regel) fur die AuBenwelt verborgen; der Zugriff auf
modul-lokale Variablen sollte in besonderer Weise geschiitzt sein.

3. Die Bekanntmachung “offentlicher” Teile eines Moduls sollte in einer moglichst
knappen, klaren Weise erfolgen. Dabel erscheint es sinnvoll, den “ Bekanntmachungsteil”
vom eigentlichen Implementierungsteil zu trennen.

4. Moduln sollen getrennt Ubersetzbar sein; getrennt Ubersetzte Moduln sollten moglichst
einfach an ein Programm anzubinden sein.

5. Die Schnittstellen zu separat compilierten Moduln mussen in besonderer Weise durch
geeignete Verfahren zu kontrollieren sein.

Gemdp unserer dritten Forderung unterscheiden wir in einem Modul zunachst strikt zwischen einem
Teil, der die Verbindung eines Moduls zu seiner relativen AuBenwelt beschreibt, sowie einem Teil,
in dem die programmtechnische Darstellung der eigentlichen modul-spezifischen Aufgaben enthal-
ten sind.

Ein Modul ist daher in die beiden folgenden Teile gegliedert:

1. eineninterface-Teil
in dem die Verbindung eines Moduls mit seiner (relativen) Aufenwelt definiert wird,
und

2.  enenimplementation-Tell

der die eigentliche Realisierung der Programmteile enthdlt, die auf den modul-lokalen
Datenstrukturen operieren.

Beide Teile werden durch die jeweiligen Schllisselworte identifiziert.
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Konkret ist die Kommunikation eines Moduls mit seiner Umgebung durch die Angabe von sog.
Schnittstellen-Prozeduren® (also “entries’) geregelt. Zugriffe auf modul-lokale Daten sind aus-
schlieflich Uber diese (im interface-Teil deklarierten) Prozeduren moglich; die modul-lokalen Daten
(z.B. as Variablen) sind von aufen nicht zuganglich; damit ist eine klare Abtrennung eines Moduls
von seiner Umgebung erzielt.

Aus Griinden der Parametrisierbarkeit der interface-Prozeduren gehtren zum interface-Teil auch
Konstanten- und Typ-Deklarationen; diese Deklarationen sind ebenfalls offentlich und kdnnen im
Ubergeordneten Programm verwendet werden, es werden also auch strukturelle Details von Typen
nach “aufen” weitergegeben.

Auf die Moglichkeit, Variablen im interface-Teil zu deklarieren wurde ausdriicklich verzichtet. Dies
hatte zwar einige (u.U. sehr nitzliche) Auswirkungen wie z.B. die Deklaration von festen Daten-
strukturen (als initialisierte Tabellen) in Form eines Moduls (vgl. package in ADA [ADA 80]), wir
bevorzugten jedoch die Einheitlichkeit der Schnittstellen zu Moduln.

Der implementation Teil eines Moduls enthalt die konkrete Ausfilhrung der im Modul beabsichtigen
Programmteile; speziell sind im implementation-Teil die Prozeduren ausgefiihrt, die im interface-Tell
als Schnittstellen-Prozeduren deklariert wurden. Im implementation-Teil konnen auBerdem (beliebig
viele) modul-lokalen Prozeduren deklariert werden, die ebenso, wie die gleichfalls im implemen-
tation-Teil deklarierten modul-lokalen Variablen, nicht “offentlich” und damit von aufen nicht
zuganglich sind. Der implementation-Teil eines Moduls eroffnet also einen neuen Guiltigkeitsbereich
fur Identifier; dies kommt auch zum Ausdruck durch die Realisierung in der Form eines Blocks im
ublichen Sinne von PASCAL. Im Unterschied zu der Lebensdauer von in einem Block deklarierten
Objekten gilt jedoch fur ein Modul, daj die hier deklarierten Objekte (wie schon eingangs gefordert)
wahrend der gesamten Aktivierungszeit (=Lebenszeit) des dem Modul Ubergeordneten Blocks exi-
stieren. Ein Modul beschreibt also, genauer, nicht die Lebensdauer seiner lokalen Variablen, sondern
eroffnet einen neuen Glltigkeitsbereich mit kontrolliertem Zugang; die Lebensdauer der modul-
lokalen Objekte entspricht der Lebensdauer des Blocks, zu dem das Modul lokal ist.

Sel hier die (zunachst noch unvollstandige) Syntax einer Modul-Deklaration angegeben; nicht weiter
ausgefuhrte syntaktische Regeln entsprechen den Angaben der PASCAL-Syntax-Beschreibung in
[Jew 75].

<modul e declaration> ::= nodule <nodule identifier>
<interface part>
<i npl erentation part>

<interface part> ::= interface
<constant definition part>
<type definition part>
<procedure or function headi ng>
{<procedure / function headi ng>}

<inplenentation part> ::= inplenentation
<bl ock>

Der interface-Tell wird im allgemeinen mindestens die Deklaration einer Schnittstellen-Prozedur
enthalten; ein Modul ohne Schnittstellen-Prozedur ist normalerweise sinnlos, da es fir den umgeben-
den Block (die Aupenwelt) nicht zuganglichist.

Enthalt der interface-Teil keine solche Schnittstellen-Deklaration, so sind modul-lokale Daten nur
wahrend der Ausfiihrung des Modul-Rumpfs zuganglich; diese Konstruktion macht jedoch etwa die
“automatische” Initialisierung globaler, aso nicht modul-lokaler Variablen moglich oder etwa die

1. Wir sagen im folgenden stets kurz “Prozedur” fur “Prozedur oder Funktion”.
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automatische Aktivierung eines “Haupt”-Moduls in einem entsprechend strukturierten Programm
(siehe unten die Angaben zum Modul-Rumpf!).

Im implementation-Teil sind (mindestens) die Prozeduren deklariert (und zwar mit dem zugehorigen
<statement part>), die als Schnittstellen-Prozeduren im interface-Teil aufgefihrt sind; die Analyse
dieser Prozeduren erfolgt analog zum forward-Mechanismus in Standard-PASCAL.

Der Rumpf eines Moduls (der <statement part> des Blocks des implementation-Teils) ist ebenfalls
nicht von aufen zuganglich. Der Rumpf eines Moduls wird ausgefiihrt zu Beginn der Anweisungs-
folge des Blockes, in dem das Modul deklariert ist; der Programmierer hat auf diese Ausfiihrung
keinen EinfluB. Im Modul-Rumpf wird typischerweise eine Initialisierung der modul-lokalen Daten-
strukturen vorgenommen.

An dieser Stelle sei ein Beispiel gegeben, das einen Eindruck von unserem Konzept vermitteln soll:

Beispiel 4.1:
nodul e STACK;
interface
type item=record ... end;

function EMPTY : bool ean;
procedure PUSH (X : ITEM;
procedure POP (var X : ITEM;

i mpl enent ati on

const MAXSTCK = 100;
var STCK : array [1: MAXSTCK] of | TEM
TOP : 0..MAXSTCK;

(**) function EMPTY;
begin EMPTY := TOP = 0 end,;

function FULL : bool ean;
begin FULL := TOP = MAXSTCK end,;

(**) procedure PUSH,
begi n
if not FULL then
begi n
TOP = TOP + 1;
STCK[TOP] : = X;
end
el se error(’ stack overflow ');
end; {PUSH}

(**) procedure POP;
begi n
i f not EMPTY then
begi n
X 1= STCK[TOP] ;
TOP = TOP - 1;
end
el se error(’ stack underflow );
end; {POP}

begin { Mdule - Runpf }
TOP : = 0;
end; { Mddul e STACK }

Die mit (**) gekennzeichneten Prozeduren sind Schnittstellen-Prozeduren, die von aufen zuganglich
sind; die Funktion “FULL"” ist modul-lokal und kann nicht von auBerhalb aufgerufen werden.
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Die Deklaration von Moduln erfolgt in einem PASCAL-Programm nach dem Variablen-Deklara-
tionsteil eines Blockes. Dazu wird die Syntax eines PASCAL — Blocks wie folgt geandert:

<bl ock> ::= <l abel declaration part>
<constant definition part>
<type definition part>
<vari abl e decl aration part>
<nodul e decl aration part>
<procedure and function declaration part>
<statenent part>

und
<nodul e declaration part> ::= { <nodul e declaration> ; }

So kann die im oben angefuhrten Beispiel verwendete Prozedur ERROR z.B. in Form einer Modul-
Deklaration innerhalb des Moduls STACK deklariert werden:

Beispiel 4.2;

i mpl ement ati on
const MAXSTACK = 100;
var STCK : array [1l: MAXSTACK] of | TEM
TOP : 0..MAXSTACK;

nmodul e ERRORHANDLER;

i nterface
type STRING = packed array [1:20] of char;
procedure ERROR (ERRMBG : STRING) ;

i mpl enent ati on
var TOTALERRS : integer;
procedure ERROR;
begi n
writel n( ERRVEG) ;
TOTALERRS : = TOTALERRS + 1;
end;

begi n
TOTALERRS : = 0;
end; {Modul e ERRORHANDLER }

Insbesondere erscheint diese Realisierung dann sinnvoll, wenn anstelle dieses einfachen Beispiels
eine komplexere Aufgabe realisiert werden soll (z.B. die Behandlung syntaktischer Fehler in einem
Compiler); in diesem Fall bietet die Verwendung eines Moduls grofe Vorteile.

Anmerkung: Durch eine Konstruktion wie in den obigen Beispielen erzielt man naturlich keine
andere Lebensdauer der im Modul ERRRORHANDLER deklarierten Variablen; man fuhrt jedoch
das Konzept der Zusammenfassung logisch zusammenhangender Teile und des kontrollierten Zu-
griffssinnvoll fort.

Die Verwendung (interner) Moduln wird weiter durch die Moglichkeit der Angabe von Vorwarts
Referenzen unterstitzt; dadurch konnen speziell verschiedene Moduln wechselseitige Aufrufe von
interface-Prozeduren enthalten.

In Analogie zum akzeptierten PASCAL-Standard fir die Beschreibung einer Vorwarts-Referenz wird
diese fur ein Modul beschrieben durch die Angabe des Modul-Namens und des interface-Teils, ge-
folgt von der Angabe von forward; fur ein Modul mit einer Vorwarts-Referenz wird auf die Wieder-
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holung des interface-Teils verzichtet und nach der Identifikation des Moduls durch seinen Namen
nur der implementation-Teil angegeben. Dies ergibt folgende Form:

Beispiel 4.3:
nodul e STACK;
i nterface

type item = record ...end;
functi on EMPTY : Bool ean;
procedure PUSH (X : I TEM;
procedure POP (var X : ITEM;

f orward;

nmodul e STACK;
i mpl ement ati on

begin ...end;

4.1.2 Separate Compilierung von Moduln.

Die separate Compilierung von Moduln ist notwendig, um die aufgestellten Forderungen hinsichtlich
einer getrennten Entwicklung von Programm-Komponenten erfullen zu konnen. Sie ist daher in
unserem Konzept vorgesehen und wird durch die im folgenden angegebene Syntax beschrieben.

In unserem Konzept wird davon ausgegangen, daf3 separat compilierte Moduln keine “auperhab”
deklarierten Objekte benutzen kodnnen; davon ausgenommen sind nur andere separat compilierte
Moduln und (traditionelle) externe Prozeduren. Dies bedeutet, da3 Module ihrer Umgebung nur
interne Objekte zur Verfugung stellen konnen. Diese Einschrankung ist allerdings weniger drama-
tisch als man annehmen konnte; fir fast alle praktisch relevanten Fale erscheint das vorgeschlagene
Konzept als vollkommen ausreichend.

Wir erweitern die Syntax von PASCAL, so da3 neben Programmen auch (evtl. eine Folge von)
Moduln Ubersetzt werden konnen:
<conpilation unit> ::= <progrant | <nodul e>

<nmpdul e decl arati on>
{ ; <nodul e decl arati on>}

<nmodul e>

Die Deklaration von externen Moduln erfolgt gemé3 folgender Regel:

<nmodul e decl aration> ::= nmodul e <nodul e identifier> ;
<interface part>
use ;

Der implementation-Teil des Moduls ist dabel durch das neu eingefiihrte Schlisselwort use ersetzt.
Alle Informationen, die dem umfassenden Block bekannt sein mussen — also die Schnittstellen —
werden wie bel der Deklaration eines “internen” Moduls im interface-Teil der Modul-Deklaration
angegeben; damit ist das “public/private’-Konzept auf einfache Weise verwirklicht.
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Beispiel 4.4:

nodul e STACK;
interface
type | TEM = record ...end;
functi on EMPTY : bool ean;
procedure PUSH (X : I TEM;
procedure POP (var X : ITEM;
use;

In separat Ubersetzten Moduln wird (gema3 Forderung 5) zusatzlich eine Beschreibung der
Parameterlisten der interface-Prozeduren generiert, die ein Anbinden der separat Ubersetzten Moduln
ermoglicht; wir gehen darauf in Kap. 6 naher ein.

4.2 Das M odul-Konzept im Rahmen des CGS POCO.

Mit verhaltnismaBig geringem Aufwand konnte PASCAL um ein wirkungsvolles Sprachkonzept
erweitert werden. Die Anwendungsmoglichkeiten fir PASCAL werden dadurch sicher verbessert.

Die vorgestellte Losung (wir nennen die erweiterte Sprache PASCAL-m) ist sicher nur ein Kompro-
mif zwischen Winschenswertem und einfach Realisierbarem. Sie beinhaltet aber einen Groftell
dessen, was von praktischem Interesse sein kann. Ausserdem paPt sie sich in die Systematik von
PASCAL ein; die typische Eleganz der Formulierungsmoglichkeiten in PASCAL wurde weitgehend
erhalten.

Mithilfe dieses neuen Sprachelements ist es nunmehr moglich, die Programmiersprache PASCAL im
Rahmen des CGS POCO zu verwenden. Fur den Compiler-Generator ergibt sich dadurch die
Maoglichkeit zur Erzielung der modularen Strukturierung in der beabsichtigten Form. Ebenso eignet
sich das Sprachkonstrukt Modul zur Darstellung der semantischen Aktionen; dem Benutzer steht
damit eine gleichermaBen bekannte wie bewahrte Programmiersprache zur Verfiigung, um die in
seiner Verantwortung stehenden Telle bei der Erzeugung eines Compilers zu implementieren.

Gleichzeitig erlaubt die Syntax der PASCAL-Erweiterung eine einfache Spezifizierung der seman-
tischen Moduln in der CGS-Eingabe in der Form von externen Moduln. Die Angaben in dieser Spe-
zifikation stehen dann bei der Analyse der CGS-Eingabe zur Verfiigung und konnen unmittelbar
ausgenutzt werden.

Die semantischen Moduln kdnnen durch einen Compiler, der die angegebene Spracherweiterung
berticksichtigt, getrennt Ubersetzt und mit den vom Generator (in ahnlicher Form) erzeugten
Komponenten zusammengebunden werden; wir werden auf die Vorgehensweise in einem spéaeren
Kapitel genauer eingehen. Der PASCAL-m-Compiler ist somit ein integraler Bestandteil des
vollstandigen CGS POCO; dies ist notwendig, da ein Benutzer hiermit die selbst zu erstellenden
semantischen Aktionen entwickeln kann. Dies gilt ebenso fir die Komponente, die das Zusammen-
fugen (Binden) der separat compilierten Moduln leistet.

Der PASCAL-m-Compiler basiert auf dem (portablen) ETH-Zurich PASCAL-p-Compiler; er ist eine
weitgehende Uberarbeitung dieses Compilers; dort vorhandene Fehler wurden beseitigt und die
Programmgrope und die Ubersetzungszeit verringert. Die Qualitét der Ubersetzten Programmeist i.a.
ebenfalls besser als die durch den ETH-Compiler erzeugten. Die Portabilitat des ETH-Compilers
wurde erhalten. Gleichzeitig ergaben sich bei der Entwicklung des PASCAL-m-Compilers Anséize,
die fur den (eigentlichen) Compiler-Generator sehr niitzlich waren.
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Kap. 5: Das CGS POCO: Die Realisierung.

Dieser Abschnitt beschéftigt sich mit der Realisierung der in Kap. 2 definierten Ziele fur das
Compiler-Generierende-System POCO. Wir werden zunachst die generelle Struktur des POCO-
Systems beschreiben; damit verbunden ist die Darstellung des Generierungsablaufs. Es folgt eine
Definition der CGS-Eingabe-Sprache und eine ausfihrlichere Beschreibung der Generator-
Komponenten, wobei wir auch implementierungstechnische Details ansprechen. Zuletzt gehen wir
auf die Struktur der von POCO generierten Compiler ein und geben typische Werte fir das
Laufzeitverhalten von POCO an.

5.1 Struktur und Funktionsweise von POCO.

Wir unterscheiden zunéchst generell zwischen dem Generator-System POCO und dem eigentlichen
Compiler-Generator; speziell ist der eigentliche Compiler-Generator Komponente des Systems.
Sofern MiBverstandni sse ausgeschlossen sind, verwenden wir diese Bezeichnungen synonym.

Das System POCO umfaf3t alle Komponenten, die zur Generierung eines vollstandigen, lauffahigen
Compilers benttigt werden, und gliedert sichin:

— den (eigentlichen) Compiler-Generator
— den PASCAL-m-Compiler zur Ubersetzung der semantischen Aktionen

— einen (maschinenunabhangigen) Binder zum Zusammenfigen der einzelnen Com-
piler-Maoduln

Der eigentliche Compiler-Generator besteht aus Teilgeneratoren fur die typischen Komponenten
eines Compilers sowie aus einem Leser der CGS-Eingabe, im einzelnen aus:

— dem Grammatik-Leser zur Verarbeitung der CGS-Eingabe

— dem Scanner-Generator

— einem LALR(1) — Parser-Generator

sowie

— einem Generator der Compile-Zeit-Attributbehandlung

Bild 5.1 gibt eine Darstellung des Systems POCO sowie die Einordnung des eigentlichen Generators
in das Gesamt-System; das System POCO besteht also aus einer eigentlichen Generator-Kompo-
nente, die aus einer (fur ale Teilgeneratoren gemeinsamen) Eingabe Teil-Moduln eines Compilers
erzeugt; wir gehen zunachst der Anschaulichkeit halber davon aus, daB3 es sich dabei um Programm-
stiicke in PASCAL-m-Quelltextform handelt.
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Der PASCAL-m-Compiler Uibersetzt die generierten Moduln und die in Moduln zusammengefaten
(benutzereigenen) semantischen Aktionen in eine fir die weitere Bearbeitung in POCO vorgesehene
Form; die Quellform sowie die Ubersetzte Form der Moduln sind Uber eine Bibliotheksverwaltung
zuganglich. Ein (maschinenunabhangiger) Binder erlaubt das Zusammenfiigen der generierten und
benutzereigenen Moduln zu einem lauffahigen Compiler; auf diesen Teil des System gehen wir
spater genauer ein.

CGS- Ei ngabe benut zer ei gene
| semant i sche Modul n
Y
R +
| Grammati k- |
| Leser |
R +
|
Y
o e +
G ammati k- ||
[| I'nternform ||
T +
|
Y
T + R S S SRR +
| Scanner- | | Parser- | | Attr.-Ber.- |
| Generator| | Generator | | Cenerator |
T + R S S (R +
v v v
ST + R S S SRR +
| Scanner- | | Parser- | | Attr.-Ber.- |
| Modul | | Modul | | Modul |
T + R S S (R +
v v v
______________ o e e e e e e e e =
v
T +
| PASCAL-mM | <--------mmmmmmmima oo - - +
| Compiler |<------mmommmim e +
R +
| vV V
| Fommmmm e aeaaa +
| | Modul -
Y | Bibliothek |
R + R +
| (maschunab. ) | |
| Binder S +
R +
|
Y
R +
| Cenerierter |
| Conpil er |
R +

Abb. 5.1: Blockdiagramm des Systems POCO.

Die Komponenten des Systems miissen als unabhangige Operatoren gestartet werden; die Kompo-
nenten des eigentlichen Generators konnen durch die Angabe von Optionen, die in der CGS-Eingabe
spezifiziert werden miissen, in beliebiger, jedoch sinnvoller Weise selektiert werden.
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Die vorgenommene Gliederung ist in der Hinsicht niitzlich, da3 jeder Teil des System eine be-
stimmte Aufgabe zu erfillen hat (und damit getrennt realisiert werden sollte). Dadurch entsteht
jedoch gleichzeitig das Problem der Definition geeigneter Schnittstellen fur die generierten bzw.
benutzereigenen Komponenten; dies sind dann die einzigen Schnittstellen sind, die gesondert
behandelt werden miissen?.

In POCO wird das Problem der Schnittstellen in der Weise geregelt, daf3 die Schnittstellen zwischen
den generierten Compiler-Komponenten und den semantischen Aktionen in der CGS-Eingabe
definiert werden missen und wahrend des Bindevorgangs Uber einen geeigneten Mechanismus
kontrolliert werden konnen. Die Definition der Schnittstellen erfolgt Uber das im letzten Abschnitt
eingefiihrten Sprachkonstrukt (externes) Modul; damit ist diese Aufgabe auf einen von Program-
miersprachen abgel eiteten Standard reduziert.
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Abb. 5.2: Generierungs-Ablauf in POCO.

Der (vollstandige) Generierungsablauf innerhalb des eigentlichen Compiler-Generators liegt fest und
ist in Bild 5.2 dargestellt.

Wir nennen die Ausfuhrung der einzelnen Komponenten des CGS in Analogie zu einem Compiler
auch Phasen. Abweichungen davon (durch Optionen wahlbar) kdnnen nur im Auslassen einer Phase
und damit in der unvollstandigen Generierung eines Compilers bestehen.

Bevor wir die Komponenten des eigentlichen Generators behandeln, gehen wir noch kurz auf die
Eingabesprache ein, die es erlaubt, einen zu generierenden Compiler zu beschreiben.

1. Speziell ist so diein MUGL problematische Schnittstelle zwischen Scanner- und Parser-Generator beseitigt.
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5.2 Die Generator-Eingabesprache (GES).

Zur Beschreibung der zu generierenden Compiler steht dem Benutzer eine eigene Beschreibungs-
sprache zur Verfugung, deren Syntax wird nun beschreiben; diese Sprache wurde bewupt so
entworfen, da3 die (beabsichtigte) groe Nahe zur Syntax der Programmiersprache PASCAL er-
kennbar bleibt.

Eine CGS-Eingabe (die vollstandige Beschreibung der Syntax findet sich in Anhang B) enthdt alle
Angaben, die zur Generierung der Standard-Compiler-Moduln natig sind, sowie die prézise Defini-
tion der (externen) Schnittstellen zu den benutzereigenen semantischen Moduln. Auf diese Weise
kann die Eingabe scharferen Kontrollen unterzogen werden und einige Probleme der Schnittstellen
werden ganz vermieden; dies gilt insbesondere hinsichtlich der Scanner-Parser-Schnittstelle.

Wir geben an dieser Stelle nur ein (einfaches) Beispiel fir eine in der GES formulierten Eingabe.
Wie man leicht erkennt, beschreibt die angegebene Eingabe einfache arithmetische Ausdriicke, deren
Wert durch die Attributierung parallel zur Syntaxanalyse berechnet wird; man kann diese Eingabe
einfach erweitern, soda3 damit die Funktion eines Taschenrechners beschrieben wird.

Beispiel 5.1:

{$l +, s+, p+, a+,c+} { Optionen zur Steuerung des Cenerierungsvorgangs }
Language Expr

Term nal s
Zi ='0 - '9; { Einzel zei chenkl asse: Ziffern }

2 + Nunber =2z * [Zi]; { Nunber: Folge von Ziffern

14 LParent ="' (' ;

15 RParent = ') ;

20 AddOp =0+ ] -, { Addop: '+ oder ’'-’ }

21 MG = ('* 1)

30 - Blanks =" " * [ " " ]; { Blanks: ignorierbar }
Modul e Arithnetic;

Interface

Procedure CetVal ue (RCode: I|nteger; var Value: Integer);
Procedure MakeAdd (OpKind, Valuel, Value2: Integer;
var Val ue: Integer);
Procedure MakeMult (OpKind, Val uel, Value2: Integer;
var Val ue: Integer);
Use,

Modul e Ausgabe;
Interface
Procedure PrintResult (Value: Integer);
Use;

Axiom Calc

Producti ons

Calc : Expr (Value), call PrintResult (Value).
Expr (var Value: Integer):

Expr (Valuel), AddOp (OpKind) , Term (Value2) ,
cal |l MakeAdd (OpKind, Valuel, Value2, Value) ;
Term (Val ue) .

Term (var Val ue: Integer) :

Term (Val uel) , Miul Op (OpKind), Factor (Value2) ,
call MakeMult (OpKind, Valuel, Value2, Value) ;
Factor (Val ue) .

Factor (var Value: Integer) :

LParent , Expr (Value), RParent ;
Nunber (RCode), call GetVal ue (RCode, Val ue).

Finis



Der Grammatik-L eser. 51

5.3 Die Komponenten des CGS.

In diesem Abschnitt beschreiben wir die Komponenten des eigentlichen Generators im CGS POCO
genauer. Wir werden den Scanner-Generator nicht naher behandeln; soweit die beschriebenen
Datenstrukturen fuir den Scanner-Generator von Bedeutung sind, sind sie markiert.

5.3.1 Der Grammatik-L eser.

Der Grammatikleser! (GL) dient zur Uberfilhrung der Eingabe des CGS in eine interne Darstellung.
Diese Uberfilhrung kann als eine Ubersetzung (= Compilierung) eines “Programms’ in der CGS-
Eingabesprache in eine moglichst effiziente maschineninterne Darstellung angesehen werden. Der
GL ist daher weitgehend analog zu einem (1-Pass-) Compiler strukturiert: Wir unterscheiden eine
lexikalische, syntaktische und semantische Analyse der Eingabe sowie die Behandlung von Fehlern.

Kernstick des GL ist ein recursive-descent-Parser; er leistet die syntaktische Analyse der CGS-
Eingabe und steuert den Aufruf des GL-eigenen Scanners sowie die semantische Analyse. In der
semantischen Analyse wird speziell der Aufbau der Datenstruktur zur Aufnahme der attributierten
Grammatik vorgenommen.

Die CGS-Eingabe-Sprache ist nun so konstruiert, da3 sie weitgehend der Programmiersprache
PASCAL-m ahnelt. Dies erlaubt es, zur Realisierung des GL wesentliche Teile des PASCAL-m-
Compilers zu verwenden, so etwa dessen Scanner, wobei die Menge der Terminalsymbole nur um
die zusatzlichen reservierten Worte

Language Termnminals Axi om Productions Call Error Finis

erweitert zu werden brauchte. Ebenso ist der GL-Parser weitgehend analog zum Parser des
PASCAL-m-Compilers strukturiert, einige Teile sind im wesentlichen identisch, so etwa die Analyse
der Deklaration von Konstanten und Typen und der semantischen Moduln; dieselbe Aussage gilt
hinsichtlich der Prozeduren zur semantischen Analyse.

Insbesondere ist es moglich, die im PASCAL-m-Compiler vorhandene Form der semantischen
“Tabellen” (sowie die Zugriffe darauf) zu Ubernehmen, wobei nur unwesentliche Modifikationen
erforderlich sind; zusatzlich mufte nur eine geeignete Datenstruktur zur Aufnahme der attributierten
Grammatik aus CGS-Eingabe entwickelt werden.

Generell sind alle semantischen Tabellen in Form eines Geflechts dynamischer Knoten organisiert.
Zur Verwaltung der in der Generatoreingabe definierten Bezeichner dient etwa ein Knoten des Typs
IDENTIFIER:

(Mit CTP, STP, GTP werden Zeiger auf die Knotentypen IDENTIFIER, STRUCTURE, GRAM-
MAR resp. benannt; andere Bezeichner sind fur das Verstandnis nicht wesentlich)

| DENTI FI ER = PACKED RECORD
NAME: ALPHA; LLINK, RLINK: CTP;
| DTYPE: STP; NEXT: CTP;
CASE KLASS: | DCLASS OF
KONST: (VALUES: VALU);
TYPES: ();
AFFS, VARS: (VKIND: |DKIND;, VLEV: LEVRANGE
VADDR: ADDRRANGE) ;
FI ELD: ( FLDADDR: ADDRRANGE) ;
PRCC,

1. Die Bezeichnung ist traditionell bedingt; genauer ware “Leser der CGS-Eingabe’.
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FUNC. (CASE PFDECKI ND: DECLKI ND OF
STANDARD: (KEY: 1..15);
DECLARED: (PFLEV: LEVRANGE;
PFNAME: | NTECER;
CASE PFKI ND: | DKI ND OF
FORMAL: () ;
ACTUAL: ( FORWDECL, EXTER:
BOOLEAN) ) ) ;
MODS : (MEV : LEVRANGE;, MNAME : | NTEGER;
MSTATUS: NDECKI ND) ;
: (O assEl enents: .);
TERMS : (KCODE : KCTYPE; RegExpr:.);
NTERMS: (NTCODE : NTCODERNG LSATTR : GIP;
REGELPTR : GIP);

Interessant im Zusammenhang mit dem Compiler-Generator sind die folgenden record-Varianten:

TERM

NTERMS

AFFS

tragt ein Terminalsymbol der Grammatik; jedes Terminal wird durch eine
vom Benutzer vergebene Nummer (den Klassencode KCODE des Sym-
bols) identifiziert. Der KCODE dient als Schnittstelle zum Compile-Zeit-
Scanner. Der Grammatik-Leser Uberprift, ob die angebenen Nummern ein-
deutig sind.

tragt ein Nonterminal der Grammatik; mit jedem Nonterminal ist eine Liste
verbunden, die die Attribute der linken Seite der definierenden Regel fir
dieses Nonterminal reprasentieren, sowie eine Liste, die die eigentliche
Regelstruktur fur das Nonterminal tragt.

Bezeichner fir Attribute werden analog zu Variablen in PASCAL-m be-
handelt; dies erlaubt eine gunstige Analyse der Eingabe, die (fir jede Pro-
duktion) in etwa der Analyse einer PASCAL record-Deklaration entspricht.

Man beachte, daf3 in obiger Deklaration “Uberflissige’ Eintrage enthalten sind, wie sie im PAS
CAL-m-Compiler, nicht jedoch im Generator notig sind; auf Streichung dieser Eintrage wurde
jedoch verzichtet, um die Moglichkeit fur kiinftige Weiterentwicklung offenzuhalten.

In POCO wird die Typisierung der Attribute in (bis auf den Standard-Typ real) vollem PASCAL-
Umfang ermdoglicht; die interne Verwaltung der Typ-Deklarationen erfolgt mithilfe der im PAS-
CAL-m-Compiler vorhandenen Datenstrukturen. Wegen der (optionalen) Erzeugung der Moduln in
der Form von PASCAL-m-Quelltext mup zusétzlich die textuelle Darstellung des Bezeichners fur
einen Typ gespeichert werden. Man erhdt als vollstandige Struktur somit:

STRUCTURE = PACKED RECORD
SI ZE: ADDRRANGE; NAME : CTP;

CONNAME : TYCONPTR, { externe Darstellung des Typbezeichners }

CASE FORM STRUCTFORM OF
SCALAR  (CASE SCALKI ND: DECLKI ND OF
STANDARD: () ;
DECLARED. ( FCONST: CTP));
SUBRANGE: ( RANGETYPE: STP; M N, MAX: \ALU);
PO NTER  (ELTYPE: STP);
PONER: (ELSET: STP);
ARRAYS:  (AELTYPE, | NXTYPE: STP);
RECORDS: (FSTFLD: CTP; RECVAR STP);
FI LES: (FILTYPE: STP);
TAGFLD:  (TAGFI ELDP: CTP; FSTVAR STP);
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VARI ANT:  ( NXTVAR, SUBVAR: STP; VARVAL: VALU)
END;
END;

Die einzig notwendige Erweiterung der PASCAL-m-Compiler-Datenstruktur ist die Einfuhrung
eines zusatzlichen Knoten-Typs zur Aufnahme der eingegebenen Grammatik; wir haben folgende
Struktur gewahit:

GRAMMAR = PACKED RECCRD
NAMVE : CTP; NEXT : GIP;
CASE NODEKI ND OF
RA : (NEXTREGEL : GIP; RULENO : | NTEGER);
RN : (RHSATTR : GIP);
LATTR. (ATYP : STP; DIR : ATTRDI RECTI ON);
RATTR: () ;
END;

Dabei konnen die Varianten folgende Informationen tragen:

RA Regelanfang-Knoten; verbindet die verschiedenen Alternativen einer
Produktion mit den jeweiligen rechten Seiten, verkettet die Alternativen
untereinander und enthalt in ‘“NAME’ einen Rickverweis (in jeder
Alternative) auf das zugehorige Nonterminal der linken Seite.

RN Regel-Knoten der rechten Seite einer Regel; verkettet die Symbole der
rechten Seite einer Regel.

LATTR Attribut-Knoten der linken Seite; tragt die Attributierungsinformation der
linken Seite einer Regeln.

RATTR Attribut-Knoten der rechten Seite; tragt Attributierungsinformation der
rechten Seite einer Regel.

LATTR- und RATTR-Knoten tragen als Information Zeiger auf die
IDENTIFIER-Knoten, die die dargestel lten Symbole reprasentieren.

Speziel ist fur jede Komponente Uber “NAME” ale weitere semantische Information zuganglich;
zusétzlich sind alle Terminal- und Nonterminalsymbole in einer Liste verkettet.

Als Beispiel fir die interne Darstellung soll folgende Regel dienen:
condstat ( ibn, ibz : integer; var dbz : integer) :

i fsymbol ,

call new abel (11),

bool expr (ibn,ibz, boolart),
t hensynbol ,

serial cl ause (ibn,ibz) .

Durch die gewadhlte Form der Darstellung erhdt man eine effiziente interne Darstellung, die alle
Informationen schnell zugreifbar tragt. Durch die Verwendung dynamischer Strukturen entfallen
weiterhin Beschrankungen hinsichtlich des Umfangs der CGS-Eingabe, etwa durch statische Ober-
grenzen. Die einzigen noch ubrig bleibenden Beschrankungen sind dann nur noch konventioneller
Art (z.B. ist die maximale Anzahl von Terminalsymbol-Klassen in einer CGS-Eingabe auf 255 be-
schrankt) bzw. von dem auf der jeweiligen Generierungsmaschine zur Verfugung stehenden
Speicherplatz abhangig.
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| DENTI FI ER
NTERNMS
Fom e - +
| condstat |
SRR + GRAMMVAR
| n_terms | LATTR
R + Fomm e + E + E +
| Isattr --|----- > ~ibn |---> “ibz |--->] ~dbz |
TSR + Fom e - + Fomm - + Fomm - +
| regel anf | | <inh> | | <inh> | | <der> |
T + B R + S + S +
|
GRAMVAR. GRAMVAR
RA  V RN
Fomm e - + tomm - - + tomm - - + tomm - - + tomm - - + tomm - - +
| rhs----]-->7~ifsy |-->"new.|-->|"bexpr|-->|"then |-->|"seri |
S + S R + S R + S R + S R + S R +
| regelnr| 12 v 12
Fom e - + GRAMVAR. Fom o + Fomm o + Fommmm s +
| ~condst . | RATTR [~ 1 | | ~ibn | | ~ibn |
Fomm - + tom e - - + Homm - - + tom e - - +
| nextalt] 1% 1%
S + S R + S R +
| "ibz | | "ibz |
R + R +
v

Fomm e - +

| “bool art |

S +

Abb. 5.3: Interndarstellung einer Grammatik-Regel!

Der GL leistet eine umfangreiche Analyse von Eingabe-Fehlern; die verwendete Fehlerdiagnose-
Technik entspricht der tiblichen in recursive-descent-Parsern angewandten Methode (und damit auch
dem gangigen PASCAL-Standard, vgl. etwa [Amm 75]). Bel Entdecken eines Fehlers erfolgt eine
entsprechende Protokollierung unter Angabe des Fehlerortes und der Fehlerart; soweit sie syntak-
tischer Art sind, werden ale Fehler der Eingabe in einem Lauf festgestellt; spezielle semantische
Fehler (etwa das Fehlen einer Regel zu einem Nonterminal) werden in einem zweiten Lauf (Uber die
schon erstellte Internform) festgestellt. Dieser zweite Pass Uberpriift im wesentlichen die Reduziert-
heit der eingegeben kontextfreien Grammatik. Optional ist die Erstellung eines ausfilhrlichen
Druckprotokolls sowie ein Dump der Speicherbelegung und ein Protokoll der Eingabegrammatik in
einer schematisierten Form.

5.3.2 Der Scanner-Generator.

Der Generator der lexikalischen Analyse (Scanner-Generator) erzeugt aus einer in der CGS-Eingabe
formulierten Beschreibung der lexikalischen Einheiten einen Automaten, der die Quellform eines
Programms in eine Folge von Symbolen tUberfuhrt. Die Symbole sind dabei in eine Menge von
paarweise disunkten Klassen aufgeteilt, die den Terminal-Symbolen einer Programmiersprache ent-
sprechen. Der Scanner-Generator ist in POCO (im Unterschied etwa zu MUGL) Teil des eigentlichen
Generators.

1. (mit “" ist der Verweis auf einen Knoten des Typs IDENTIFIER gekennzeichnet; aus Darstellunggrinden sind Knotenelemente
weggelassen)
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Die Generierung des Scanners erfolgt in POCO durch eine Variante der Methode zur Generierung
von LR-Parsern. Damit wird die sonst verwendete Konstruktion Regulérer Ausdruck - Nicht-
determistischer Automat — Deterministischer Automat und die dabei benttigte (aufwendige)
Potenzmengenberechnung erspart. Eine gute Beschreibung der verwendeten Methode findet sich in
[Loe 81] bzw. [Pfa82].

Wir werden den Scanner-Generator nicht naher betrachten; zum besseren Verstandnis sel hier nur
kurz auf die Funktionsweise des Generators und der generierten Scanner eingegegangen.

Zur Laufzeit des generierten Compilers wird durch den Scanner fir jedes gelesene Symbol fest-
gestellt, zu welcher Klasse es gehort. Innerhalb einer Klasse werden die Symbole durchnumeriert,
sofern dies in der Beschreibung so festgelegt wurde, ansonsten haben alle Symbole aus einer Klasse
einen festen (Relativ-) Wert.

Die lexikalische Analyse kann zur Compile-Zeit durch den Aufruf einer Prozedur
Scan (KCode, RCode)

angestofen werden; dabei bezeichnen die (Ausgabe-) Parameter KCODE die Terminalsymbol-
Klasse und RCODE den Réativ-Nummer des Terminalsymbols innerhalb dieser Klasse. KCODE
wird dabel vom Parser und RCODE zur Berechnung der Semantik benttigt.

Dieinverse Funktion zu Scan leistet die Prozedur
Decode (KCode, RCode, Token)

die in Token das durch (KCode, RCode) identifizierte lexikalische Objekt (in seiner textlichen Form)
liefert.

Das generierte Scanner-Modul hat damit folgenden strukturellen Aufbau:

nmodul e SCANNER;

interface
procedure SCAN (var KCODE, RCODE : integer);
{ dies ist die eigentliche Scanner-Funktion }

procedur e DECODE ( KCODE, RCODE : i nteger;
var TOKEN : string);

{ Unkehrfunktion zu SCAN; liefert in TOKEN
di e externe Darstellung eines Synbols }

i mpl erent ati on

begin { Runpf des Mdul s SCANNER }

{ Initialisierung der Scanner-Tabell en,
Er ffnen der Quell- und Protokoll-Files usw }

end; { Mdul e SCANNER }
5.3.3 Der Parser-Generator.

Der Parser-Generator (PG) des CGS generiert aus der in der CGS-Eingabe spezifizierten kontext-
freien Grammatik (die eventuell durch das Einfigen von COPY -Regeln des zeitlich vorhergehenden
Laufs des Generators der Compilezeit-Attributberechnung modifiziert wurde) die syntaktische Ana
lysephase eines Compilers.
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Aus der Vielzahl der moglichen Analyse-Verfahren fur kontextfreie Grammatiken wurde die
LALR(1)-Methode [DeR 71] gewahlt, die (bei einer Zahl von Zustanden eines LR(0)-Automaten)
die Analyse einer groBen Klasse der kontextfreien Sprachen ermoglicht; diese Klasse umfaft im
wesentlichen alle praktisch relevanten hoheren Programmiersprachen. Man hat damit ein leistungs-
fahiges Hilfsmittel zur Generierung der syntaktischen Analyse zur Verfiigung.

Ohne auf die theoretischen Konzepte genauer einzugehen, wird im folgenden die strukturelle
Gliederung des Parser-Generators kurz beschrieben. Der PG besteht aus den folgenden Phasen:

—  Erzeugung der kanonischen Zusammenfassung der LR(0)-Item-Mengen (States)

— Berechnung der LALR(1)-Look-Aheads fur die Basismengen-ltems jedes States
(die LALR(1)-Methode zeichnet sich dadurch aus, daf3 zur L ook-ahead-Berechnung
nur die Basismengen-Items (kernel items) der LR(0)-States bendtigt werden)

— Berechnung der Parse-Aktionen (der ACTION-Tabelle) sowie der Zustandsiber-
gangsfunktion (der GOTO-Tabelle)

Wie tblich kann wahrend der Generierung festgestellt werden, ob die eingegebene Grammatik die
LALR(2)-Eigenschaft erfullt.

Die in POCO redlisierte Form des Parser-Generators weist (im Vergleich zu anderen Systemen)
keine auPergewohnlichen Eigenschaften auf; die verwendeten Algorithmen (etwa zur Berechnung
des Lookaheads, in POCO iterativ Uber den Propagierungsgraphen gel ost) entspricht der in anderen
Systemen gewahlten Vorgehensweise (etwa in YACC [Joh 76]). Generell gilt, da3 die in POCO
realisierte Form zeitorientiert ist, d.h. da3 kurze Laufzeit auf Kosten eines hoheren Speicher-
platzbedarfs angestrebt wird.

Ebenso sind die implementierten Verfahren zur Erzeugung kompakter Parser (etwa durch die
EinfUhrung von SHIFT _REDUCE-Aktionen) bekannt und schon in anderen Systemen redlisiert;
durch die Modularisierung des Generators sind M odifikationen jedoch einfach moglich.

Diese Moglichkeit wird weiter durch die Existenz einer internen Generierungsschnittstelle erhoht;
nach Abschlup der vollstandigen Generierung liegen die Ergebnisse in dieser standardisierten inter-
nen Datenstruktur vor, die als Schnittstelle zu den vorgesehenen unterschiedlichen Reprasentie-
rungen der Parsetabelle dient; der Benutzer kann durch die Angabe von Optionen die gewiinschte
Repréasentierung wahlen.

5.3.3.1 Die Generierung einer Compile-Zeit-Fehlerbehandlung.

Wir gehen an dieser Stelle noch kurz auf die in POCO mogliche Form der Generierung der
Compile-Zeit-Fehlerbehandlung ein.

Die Compile-Zeit-Fehlerbehandlung kann durch die Angabe von Fehlerregeln (vgl. [Joh 76],
[Zim 82]) in der CGS-Eingabe durch den Benutzer spezifiziert werden. Eine Fehlerregel ist eine
Alternative einer Produktion der Form

Nonterm nal : error Termni nal

In einer Produktion kdnnen beliebig viele Fehlerregeln angegeben werden (eine natirliche
Obergrenze ist die Anzahl der in der Grammatik angegebenen Terminalsymbole); die Terminal-
symbole der Fehlerregeln innerhalb einer Produktion werden in einer Menge ET zusammengefafit.

Der Parser-Generator erzeugt fur eine Regel dieser Form ein (spezielles) Item [Nonterminal —
.error, ET], das nicht in die weitere LR(0)- Closure-Berechnung eingeht. Fur ein Item dieser Form
wird weiter eine spezielle ERROR (oder ERRORSKIP)-Aktion generiert.
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Die Vorgehensweise beim Erkennen eines Fehlers zur Compile-Zeit ist nun die, da3 solange
Eintrage aus dem Parse-Stack gestrichen werden, bis ein Zustand an der Spitze des Parse-Stacks
erscheint, fir den eine ERROR-Regel definiert ist. Anschlieffend werden alle Zeichen der Eingabe
Uberlesen, die nicht aus der in der ERROR-Aktion angegebenen Menge ET sind. Wird ein
Terminalsymbol gefunden, dasin der ERROR- Aktion definiert ist, so erfolgt eine Reduktion zu dem
Nonterminal auf der linken Seite der Fehlerregel und ein Zustandsiibergang entsprechend der
“normalen” Parse-Tabelle.

Eine Fehlerregel liefert somit einen Stitzpunkt zum Aufsetzen der syntaktischen Analyse nach
Erkennen eines syntaktischen Fehlers.

Dieses Verfahren ahnelt der Methode des “panic mode”, bei der ebenfallsin einer Fehlersituation bis
zu ausgezeichneten Terminalsymbolen weitergelesen wird. Beim “panic mode” gehen diese
Fehlersymbole jedoch normalerweise unabhangig von der jeweiligen Regel ein, so daB3 evtl. zu vidl
von der Eingabe iberlesen wird. Uber die Fehlerregeln kann ein Benutzer des Compiler-Generators
die Lange des zu Uberlesenden Eingabebereichs genauer spezifizieren; dies kann insbesondere
dadurch geschehen, da3 er fur eine Produktion mehrere Fehlerregeln angibt; so kann etwa durch die
Angabe von:

expression : error “;
und

expression : error “then”
die Lange des zu Uberlesenden Bereichs beeinfluft werden.

Neben der Tatsache, da3 durch dieses Verfahren eine Compilezeit-Fehlerbehandlung weitgehend
automatisch erfolgen kann (falls ein Benutzer eben Fehlerregeln spezifiziert), hat das Verfahren auch
Vorteile hinsichtlich der semantischen Analyse; speziell erlaubt diese VVorgehensweise, in einer mit
der normalen semantischen Analyse konformen Weise den Aufruf von Fehlerdiagnoseroutinen, die
methodisch in einem geeigneten Modul zusammengefaf3t werden konnen.

Ublicherweise wird nach Erkennen eines syntaktischen Fehlers die semantische Analyse abgeschal-
tet, da sich dann der Attributkeller in eéinem undefinierten Zustand befindet. Durch die Angabe von
Fehlerregeln ist es jedoch moglich, den Attributkeller durch Belegen mit default-Werten fir die in
der weiteren semantischen Analyse benttigten semantischen Attribute in einen (Pseudo-) definierten
Zustand zu Uberfuihren, so daf3 eine (zumindest eingeschrankte) Fortsetzung der semantischen
Anayse erfolgen kann. Dies ist moglich, indem die Fehlerregel mit Aufrufen von semantischen
Aktionen verbunden wird, die die default-Werte auf den Attributkeller schreiben, also etwa:

expression : error “;”, call reset (.);

error “then”, call reset (.),
call makefal se (expr_val);

Eine Voreinstellung einer Fehlerregel wird durch das System gegeben mittels:
Axi om: error “EOF(eingabe)”
mit EOF(eingabe) := end_of_file-Bedingung der Eingabe.

5.3.3.2 Struktur der generierten Parser.

Ein durch POCO generierter Parser hat folgenden strukturellen Aufbau:
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nodul e PARSER;
interface
{ der interface-Teil des Parser-Mduls ist |eer }
i mpl ement ati on
const P_stackmax = ..

var P_top : 0..P_stackmax;
P stack : array[0..P_stacknax] of integer;

procedure GOTO TAB (..);

begin ... end;
procedure ACTION_TAB (..);
begin ... end;

begin { Rumpf des Mddul s PARSER }
{ I'nitialisierung des Parse-Stacks }
P top := 0; P_stack[P_top] := 0O;

{ hier ist die Realisierung des Parser-Drivers
ent hal ten }

end; { Moddul e PARSER }

Man beachte insbesondere, daf3 der Parser-Driver im Rumpf des Moduls PARSER mit Betreten des
Blocks, in dem das Modul deklariert ist, automatisch aktiviert wird; die Angabe einer Schnittstellen-
Prozedur (im interface-Teil) ist daher nicht erforderlich. Die Parse-Tabellen sind in der Form von
Prozeduren redlisiert.

5.3.4 Der Generator der Compile-Zeit-Attributberechnung.

Der Generator der Compile-Zeit-Attributberechnung (GA) akzeptiert als Eingabe eine LR-at-
tributierte kontextfreie Grammatik; aus der Eingabe wird das Attributbehandlungs- (oder At-
tributiibergabe-) Modul erzeugt, das die Berechnung der Attribute parallel zur Syntaxanalyse erlaubt.
Man beachte, da3 nicht die eigentliche Berechnung selbst generiert wird — diese erfolgt in den
semantischen Aktionen, die der Benutzer selbst erstellt oder aus einer Bibliothek zur Verfugung stellt
—, sondern es wird lediglich die zur Berechnung notige compilerinterne Verwaltung erzeugt.

Die Berechnung der Attribute erfolgt zur Compile-Zeit auf einem Attributkeller (AK); die Aufgabe
des Attributbehandlungs-Modul besteht zur Compile-Zeit speziell in der Verwaltung des Attribut-
kellers und im Aufruf der semantischen Aktionen und ihrer Versorgung mit Parameterwerten;
ausgehend von einer attributierten Produktion werden dabei die Attribute relativ zum oberen Keller-
ende des Attributkellers adressiert. Die Vorgehensweise entspricht der schon in MUGL realisierten
Form; zusétzlich entsteht in POCO das Problem des typabhangigen Zugriffs auf den Attributkeller.

Zur Compile-Zeit erfolgt die Aktivierung der Prozeduren des Attributbehandlungs-Moduls durch
den Parser, und zwar

— bei Ausfiihrung einer reduce-Aktion unter Angabe der Produktionsnummer, Uber
die die zugehorigen generierten Attributkeller- Transformationen adressiert werden.

— Attributs zu einem Terminal auf den Attributkeller geschrieben werden soll (dieser
Wert wird vom Scanner Uber den Parameter RCODE geliefert).
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Wir gehen im folgenden zunéchst genauer auf die Realisierung der Grammatik-Transformation ein;
anschliefend wird die Erzeugung der Attributkeller-Operationen behandelt, die wir in einer internen
Datenstruktur halten. Diese Datenstruktur ist Basis fir die Generierung des Attributbehandlungs-
Modul in einem Compiler.

5.3.4.1 DieRealisierung der Grammatik-Transformation.

Das fur die Transformation der attributierten Grammatik notwendige Verfahren haben wir in
Algorithmus 1.1 beschrieben; da sich (durch das Einfligen von COPY -Symbolen) die zugrundelie-
gende kontextfreie Grammatik andert, muf3 der Lauf des GA vor der Parsergenerierung erfolgen.
Durch das Einfigen von Copy-Symbolen geht auperdem i.a. die LR(k)-Eigenschaft der kon-
textfreien Grammatik verloren. Daher muf3 Algorithmus 1.1. aus Kap. 1 so verbessert werden, daf3
durch die Grammatik-Transformation moglichst wenig Copy-Symbole eingefiigt werden; dadurch
wird in vielen Falen erreicht, da3 die LR(k)-Eigenschaft der Grammatik erhalten bleibt. Die zu
diesem Zweck in POCO vorgenommenen Optimierungen fassen wir im folgenden informal zusam-
men:

1. steht ein echtes Préfix der zu einem Nonterminal X; gehodrenden Folge von inherited-
Attributen (in richtiger Reihenfolge) auf dem Attributkeller, so wird mit einem Copy-
Symbol nur das Kopieren der fehlenden Attribute verbunden

2. falls ein Copy-Symbol eingefiigt werden mup, wird Uberpriift, ob schon ein Copy-
Symbol existiert, mit dem dieselben Kopieraktionen verbunden sind; ist dies der Fall so
wird dieses Copy-Symbol verwendet

3. fir eine Folge von Aufrufen von semantischen Aktionen innerhalb der rechten Seite
einer Regel wird nur ein Copy-Symbol eingefiigt; mit diesem Copy-Symbol sind dann
die Aufrufe der Folge von semantischen Aktionen sowie die entsprechenden Attribut-
keller-Transformationen verbunden

4. wird nach dem Einfugen eines Copy-Symbols fur den Aufruf einer Folge von
semantischen Aktionen ein weiteres (inherited-) Copy-Symbol fir ein Nonterminal
benttigt, so wird die mit diesem Copy-Symbol verbundene Attributkeller-Transforma-
tion mit dem vorhergehenden Copy-Symbol zum Aufruf der semantischen Aktionen ver-
bunden

5. fir eine Folge von Aufrufen von semantischen Aktionen am Ende der rechten Seite einer
Regel wird kein Copy-Symbol eingefuhrt, sondern die Aufrufe der semantischen
Aktionen mit der dort notigen derived-Copy-Aktion verbunden

6. die Eingabe-Parameter fur semantische Aktionen werden nicht explizit an die Spitze des
Attributkellers kopiert, sondern indiziert relativ zum oberen Kellerende als value-
Parameter an die semantische Aktion tibergeben.

Diese Verbesserungen haben unmittelbaren Einflu auf die Grofe (d.h. die Anzahl der Zustande) des
generierten Parsers, da sie die Einfuhrung “unndtiger” Nonterminals vermeiden; den gleichen Effekt
hat die in POCO vorgenommene Zulassung von konstanten Werten auf (zulassigen) Attributpositio-
nen, da sie in vielen Fallen den Aufruf von semantischen Aktionen (mit dem damit verbundenen
evtl. Einfligen von COPY -Symbolen) Uberfliissig machen.

5.3.4.2 DieBerechnung der Attributkeller-Operationen.

Die Attributiibergabe hat zur Laufzeit des Compilers folgende Aufgaben zu erfullen:

1. Attributverwaltung auf dem Keller AK
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a. Kopieren der inherited-Attribute nach oben zur Erstellung der richtigen
Reihenfolge auf dem Keller

b. Kopieren der derived-Attribute nach unten, Verkleinerung des Kellers, falls
Keller-Eintrage tberfliissig geworden sind

2. Aufruf von semantischen Aktionen zusammen mit den beim Aufruf einzusetzenden
aktuellen Parametern.

Zusétzlich ist i.a. im Fall 1b. (vor der Verkleinerung des Kellers) ein “Retten” von Teilen der
derived-Attribut-Folge nach “ oben” im AK nétig; dadurch wird ein evtl. Uberschreiben von Attribut-
werten vermieden. Auperdem mup in POCO die Zuweisung von konstanten Werten zu Attributkel-
ler-Positionen ermoglicht werden.

Aus diesen Aufgaben resultieren die verschiedenen charakteristischen Anweisungen, mit deren Hilfe
die gesamte Attributiibergabe durchgefuhrt werden kann, namlich:

1. Kellerpegel := Kellerpegel + Pegelveranderung;

a  AK[ Kellerpegel —j] := AK[ Kellerpegel —ij]
j =12, ..., Pegelveranderung

b.  AK[ Kellerpegel +i;] := AK[ Kellerpegel —j]
j = Pegelveranderung, Pegelveranderung-1, ..., 1

2. Kellerpegel := Kellerpegel + Pegelveranderung;
Aufruf: semakt(AK[<Kellerpegel>-i,],..., AK[<Kellerpegel>-i ]);
3. AK [<Kellerpegel> +i4] := konstanter Wert;

Um die Operationen der Attributkeller-Verwaltung eindeutig zu erzeugen, genigt es also, nach einer
Kennzeichnung des vorliegenden Falls (der Art der charakteristischen Anweisung) folgende Werte
abzuspeichern:

la.Pegelveranderung; Folgeiy,is, ... i,
1b.Pegelveranderung; Folgeiy,is,... i,
2. Bez. der sem.Aktion; Pegelveranderung; Folgeiy,...,i,
3. Kellerindex i4; konstanter Wert
(Die Pegelveranderung ergibt sich aus dem Platzbedarf des konstanten Werts)

Die Attributtibergabeinformation wird fir jede Regel der Grammatik berechnet und in einer internen
dynamischen Datenstruktur in der angegebenen codierten Form abgelegt; diese Datenstruktur erlaubt
zusatzliche Optimierungen und dient al's Schnittstelle fiir die verschiedenen Formen der Ausgabe.

Fir jede Regel der Grammatik wird die Ubergabeinformation in einer Folge von Blocken
festgehalten; jeder Ubergabeblock besteht aus einem Kopf-Knoten, in dem die Art der AK-Operation
sowie (neben weiteren Kenngrofen) eine Liste von Knoten, in denen die fir die AK-Transformation
benttigten Keller-Indizes sowie Zeiger auf die mit diesen Kellerpositionen verbundene Attribute ent-
halten sind, eingetragen sind. Speziell ist in dieser Liste zu jedem AK-Element dessen Typ vermerkt,
so daf} eine typabhangige Operation auf dem AK erzeugt werden kann. Aus Speicherplatzgrinden
werden identische Folgen von Ubergabebl dcken zu verschiedenen Regeln nur einmal abgespeichert.

Die Datenstruktur zur Aufnahme der Ubergabeinformation wird durch die folgenden Typ-Deklara-
tion anschaulich:
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UART = (I NH, CONSASS, DER, CALLSA); {Attributuebergabe-Arten }

UBHDRPTR = "~ UBHDR; {Ueber gabe - Kopfknoten }
UBI NFOPTR = ~ UBATTRLI ST;
UBHDR = RECORD

PECELDI FF : | NTEGER; NEXTKOPF : UBHDRPTR;
VERVEI S : UBI NFOPTR;
CASE KENNUNG : UART OF

DER : (PSAVE : | NTECER,

OPTPGCSSI BLE : BOOLEAN) ;
CALLSA : (NAME : CTP);
INH : ();
CASS : (NAME :
END;

PEGELDIFF enthalt die Anderung des Attributkeller-Pegels; durch NEXTKOPF werden die

verschiedenen Ubergabeblocke einer Regel miteinanander verbunden; VERWEIS zeigt auf die Liste
der von der Transformation betroffenen Attribute.

Die Kennungen (UART) haben im einzelnen folgende Bedeutung:

Kennung Identifizierte Aktion

CALLSA Aufruf einer semantischen Aktion. NAME bezeichnet den Namen der sem.
Aktion (durch Verweis auf den Deklarationseintrag)

INH Inherited-Copy, Kopieren des Kellers nach oben, die Anzahl der zu kopie-
renden Kellerelemente ist der Pegel veranderung zu entnehmen

DER Derived-Ubergabe, die obersten Elemente des Kellers sind nach unten zu
speichern, AKTOP ist zu erniedrigen. *

CASS Zuweisung eines konstanten Wertes an eine Position des AK

Die Knoten zur Aufnahme der eigentlichen Kopierungsinformation haben schlieflich folgendes
Aussehen:

UBATTRLI ST = RECORD
AK_I NDEX : | NTECER ;
ELEM : CITP;
NEXT : UBI NFOPTR;
END;

AK_INDEX bezeichnet den Offset (relativ zum oberen Kellerpegel) zu einer Attributkeller-Adresse
zur Compilezeit, unter der ein Attributwert in der im Ubergabekopf angegebenen Weise manipuliert
werden soll. Man beachte, da3 der Zugriff typabhangig erfolgen kann, da Uber ELEM auch der Typ
des jeweiligen Attributs zuganglich wird.

Nach der vollstandigen Erzeugung der Ubergabeinformation werden zuszzlich folgende Optimie-
rungen vorgenommen:

1. l.a wird fUr eine derived-Copy-Aktion zunachst ein Sichern der Attributwerte nach
“oben” im Attributkeller bendtigt, um Uberspeicherungen zu vermeiden. Mithilfe der
erzeugten Information kann jedoch berechnet werden, wann genau dies nicht notwendig

1. Wegen moglicher Uberspeicherungen miissen die Attributwerte u.U. zunachst im Keller nach oben “gerettet” werden; PSAVE enthalt die
dazu notwendige Stack-Adresse. OPTPOSSIBLE gibt an, ob auf die Zwischenspeicherung verzichtet werden kann.
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ist und auf die Sicherungsaktionen verzichtet werden kann; diesist genau dann der Fal,

wenn keine Uberlappungen der Kopierungsquell- und —zielfolgen von AK-Indizes auf-
treten.

2. Zu jeder Folge von Ubergabeblocken werden alle AK-Zugriffe auf einen fir diese Folge
gultigen Basiswert des Kellerpegels AKTOP normiert (nach Konstruktion der Attribut-
Uibergabe moglich); dadurch werden viele Wertzuweisungen an den Kellerpegel zur
Compile-Zeit unndtig

3. FUr den Aufruf einer semantischen Aktion mit einem konstanten Eingabeparameter wird
keine AK-Transformation erzeugt, sondern der konstante Wert in den Aufruf eingesetzt.

Diese Optimierungen bewirken eine wesentliche Verringerung des Code-Umfangs des Ubergabe-
Moduls.

5.3.4.3 Struktur desgenerierten Attribut-Behandlungs-M oduls.

Aus den oben nzher beschriebenen Ubergabebldcken fiir jede Produktion der Eingabegrammatik
erzeugt der GA das Attributiibergabe-Modul, dessen Aufbau wir (in Form eines PASCAL-m-
Moduls) darstellen:

nodul e ATTRI BUTE;
interface
type regelrng = 0..naxregel;

{ maxregel ist zur Generierungs-Zeit erkannte
hochst e Regel nummer der trans. G ammatik }

procedure SPRCODE (kcode, rcode : integer);

{ kcode ist der Klassencode des gel esenen
Ter mi nal synmbol s;
rcode i st der Relativ-Code des Termnals }

procedure ATTRUEBERGABE (regelno : regelrng);

{ regelno ist die Nunmrer der Produktion mt
der eine Attributkeller-QOperation ver-
bunden ist; regelrng ist generierter Typ }

i mpl enent ati on
type AK_ TYPE = ...

{ aus den in der CGS-Eingabe definierten Typen
wird ein varianter record-Typ erzeugt, der
di e Struktur eines AK-El enents beschrei bt }

var AK : array [1..akmax] of AK TYPE;
AKTCOP : 0..aknmax;

{ akmax ist eine Systenreit-Konstante }
pr ocedur e SPRCODE;
begi n ...end;

pr ocedur e ATTRUEBERGABE;
begi n ...end;
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begin { Mdule Attribute }
AKTOP :=0; { Initialisierung des Conpile-Zeit-AK }
end; { Module Attribute }

Die zentralen Variablen in diesem Modul sind der Attributkeller AK mit dem Kellerpegel AKTOP,
AKTOP zeigt zur Compile-Zeit an die Spitze des Attributkellers. Eine (generierte) Hilfsprozedur ist
‘SPRCode’ (' Speichere RCODE’), die fur ein Terminal mit einem Attribut die Ablage der
Attributwerte (namlich der vom Scanner gelieferten RCODES) auf den Attributkeller leistet.

Die eigentliche Attributiibergabe erfolgt in der Prozedur ATTRUEBERGABE; sie wird vom Parser
beim Erkennen einer reduce-Aktion aufgerufen. Parameter ist die Nummer der Regel, mit der die
Reduktion ausgefuihrt werden soll. ATTRUEBERGABE besorgt die Manipulation des AK durch
eventuelle Kopieraktionen oder dem Neuberechnen von Werten durch Aufruf von semantischen
Aktionen. Wir erinnern daran, da3 durch die Transformation der Grammatik alle Aktionen auf dem
Attributkeller mit Reduktionen zu Nonterminals, semantischen Aktionen und Copy-Symbolen
assoziiert sind; Uber die Regelnummer kann die mit der Reduktion verbundene AK-Transformatio-
nen adressiert werden.

5.4 Die Struktur der generierten Compiler.

Die algemeine Struktur der durch POCO generierten Compiler ergibt sich im wesentlichen aus der
Struktur des Generators. Es handelt sich dabei (wie bei MUGL) um 1-Pass-Compiler, deren einzelne
Phasen verschrankt arbeiten; eine einfache Form der Behandlung von syntaktischen Fehlern ist
integriert. Die allgemeine Struktur der generierten Compiler wird in Bild 5.4 dargestellt.

Man erkennt, da3 der Parser in den generierten Compilern eine zentrale Rolle spilt; durch den
Parser wird die lexikalische und die semantische Analyse angestopen; die Quellprotokollierung ist
Aufgabe des generierten Scanners.

Der (eigentliche) Generator POCO generiert aus einer Compiler-Beschreibung ein Compiler-Skel ett.
Das Compiler-Skelett enthalt die durch den Parser-Generator sowie den Generator der Compile-Zeit-
Attributberechnung generierten Komponenten (Moduln) eines Compilers, also den Parser und den
Treiber der Attributberechnung. Esist vervollstandigt durch:

— die Deklaration von Generator-erzeugten Konstanten und Typen
— die Deklaration des Scanner-Moduls

— die Deklaration der semantischen Aktionen, in Form von Moduln zusammengefaft,
wiein der Eingabe notiert und deklariert as externe Moduln

— einen PASCAL-Hauptprogramm-Kopf und —Rumpf, in dem globale Initiali-
sierungen bzw. Finalisierungen enthalten sind.
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Abb. 5.4: Struktur von POCO generierter Compiler.

Wir haben somit folgende Situation:

program xyz_COWVPI LER (..);
gl obal e Konst anten, Typen, Vari abl en;
nodul e SCANNER;
i nterface
procedure Scan (var KCode, RCode: integer);
procedure DeCode (KCode, RCode: integer; var token: string);

use;
nodul e sem Mbdul 1;
i nterface
{ Deklaration der sem Aktionen
al s PASCAL- Prozeduren }
use;

nodul e éem Modul n;
i nterface

use;

nodul e ATTRI BUTE;
{ Conpile-Zeit-Attributberechnung
in der Formwi e in 5.3.4.3. angegeben }

i nterface
begi n
end;
nodul e PARSER,
i nterface
i mpl enent ati on
procedure ACTI ON_TAB ( );

procedure GOTO TAB ( );
begi n

end;
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begin { Runmpf: xyz_Conpiler }

endE ' { xyz_COWPI LER }

Die von einem Benutzer des CGS selbst zu erstellenden semantischen Aktionen finden aso nur in
der Form einer externen Modul-Deklaration Eingang in die Compiler-Beschreibung und damit auch
in das generierte Compiler-Skelett; ihre vollstandige Implementierung kann (durch den PASCAL-
m-Compiler) separat Ubersetzt werden.

In der Ubersetzten Form des generierten Compiler-Skeletts (ebenfalls durch den PASCAL-m-Compi-
ler) sind die Schnittstellen zu den (externen) Moduln beschrieben; dadurch ist es moglich, ihre Ein-
haltung wahrend des Bindens (zu einem ablauffahigen Programm) zu kontrollieren. Auf die Ein-
zelheiten dazu gehen wir spater genauer ein; man beachte insbesondere, daf3 die geschilderte Vor-
gehenswei se automatisierbar ist.

5.5 Zusammenfassung.

Das CGS POCO gtellt ein leistungsfahiges Werkzeug fur den Compiler-Entwickler dar. POCO ist
eine weitgehende Uberarbeitung von MUG1 sowohl auf Systemebene as auch in der konkreten
Realisierung von Details; Verbesserungen gegenuber MUG1 sind hinsichtlich der Attributie-
rungsmoglichkeit und der Typisierung der semantischen Attribute vorgenommen worden. Gleich-
zeitig konnte der Laufzeit- und Speicherplatzbedarf gegeniiber MUG1 wesentlich verbessert werden.
Grund dafir ist (die fast ausschliefliche) Verwendung dynamischer Datenstrukturen, die dem
System zudem Flexibilitat verleihen; der durch die Verwendung von Zeigern zunachst erhdhte Spei-
cherplatzbedarf ist i.a. geringer as der (ungenutzte) Platz bel Verwendung von (starren und in der
Regel Uberdimensionierten) Feldern. Ebenso konnte der Benutzeraufwand fur die Arbeit mit dem
System verringert werden.

Als Beispid fur die Leistungsfahigkeit von POCO geben wir in Tabellen 5.1 mit Laufzeitwerten (bei
einer Installation auf einer SSEMENS-Anlage 7561 unter BS2000) fir Beispiel-Grammatiken an:

Tab. 5.1: Typische Laufzeitwerte f)r POCO-Generierungdaufe. 1

| Eingabe-| Gramtik- |Laufzeiten (in sec)
| Unfang G o/e G / GA | Ges. (ohne
| (Zeilen) | kfg-Teil PG Prot.) Y|

------------- e
| 24T /| 20N |0.5 /0.3

PROSA 2) | 241 55 Regel n 2.2 1.6

------------- T
| 32T / 26N |1.6 /0.7

M ni pascal 3| 786 55 R 5.6 4.0

------------- e
| 53T / 67N 2.8 /2.0

PASCAL-S 4 | 928 129 R 12.5 11.8

------------- T
| 92T / 18INJ 1.4 / -

ADA ) | 896 397 R 67.1 45. 3

------------- e

Anmerkungen zu Tabelle 5.1:

1. (T: Anzahl der Terminalsymbole, N: Anzahl der Nichterminale, R: Anzahl der Regeln der Beispielgrammatik)
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1. Die optionale umfangreiche Protokollierung beansprucht einen hohen Rechenzeitanteil.
2. (Kleiner) Subset der “Programmiersprache Saarbriicken” PROSA  [LMW 81].

3. PASCAL-ahnliche Programmiersprache aus [AhU 77]; fur diese Programmiersprache
wurde im Rahmen des Fortgeschrittenen-Praktikums ein Compiler generiert.

4. Dieverwendete CGS-Eingabe basiert auf [Pes 77].

5. nach [PWD 81]; es handelt sich um eine LALR(1)-Fassung der Original-Grammatik, die
die Sprache beinahe vollstandig beschreibt; die Eingabe ist nicht attributiert.

Wir sind bisher noch nicht auf den Anspruch eingegangen, den wir einleitend formuliert haben: die
Portabilitat fur das CGS und die von ihm generierten Compiler; mit diesem Aspekt werden wir uns
im nachsten Kapitel beschaftigen.
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Kap. 6: Die gemeinsame Portierungsschnittstelle flr das Generator-
System und die generierten Compiler.

In diesem Abschnitt werden wir die gemeinsame Portierungs-Schnittstelle fur das Compiler-
Generator-System und die generierten Compiler beschreiben. Dazu formulieren wir zunachst die
Portierungsaufgabe; danach beschreiben wir das Portierungsverfahren genauer und gehen dabel auch
auf die Behandlung einiger Punkte ein, deren Berlicksichtigung fir eine Portierung von Bedeutung
sind.

6.1 Die Portierungsaufgabe.

Fassen wir hier zunachst zusammen, fir welche Objekte wir Portabilitét fordern; gema3 unserer
Zielsetzung haben wir somit die beiden folgenden Situationen zu unterscheiden:

1. Portierung eines generierten Compilers:

Zu Ubertragen ist ein vollstandiger, generierter Compiler; die Generierung ist auf einer
Generierungsmaschine erfolgt, also einer Maschine, auf der das POCO-System installiert
ist.

2. Portierung des Generator-Systems:

Zu Ubertragen ist das Generator-System, also die folgenden Komponenten:

— der (eigentliche) Generator
—der PASCAL-m-Compiler
— der maschinenunabhangige Binder

Wichtigste Forderung an das Portierungsverfahren ist unser Anspruch, da3 eine Portierung in beiden
Falen nicht von der Verfugbarkeit eines auf der Portierungszielmaschine existierenden Compilers
abhangt.

(Zur Sprachregelung bezeichnen wir im folgenden als Generierungsmaschine einen Rechner, auf
dem das POCO-System installiert ist, al's Portierungszielmaschine oder kurz Zielmaschine den Rech-
ner, auf den das System oder ein generierter Compiler Ubertragen werden soll.)

Als zusatzliche Randbedingungen werden folgende Eigenschaften des Portierungsverfahrens
erwinscht:

» die Portierung eines generierten Compilers muf unabhangig von der Portierung des
Systems erfolgen kdnnen

» die Portierung des Systems sollte tber dieselbe Schnittstelle erfolgen wie die Portierung
eines generierten Compilers
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(speziell: ist eine Portierung eines generierten Compilers moglich, dann ist auch die
Portierung des Systems wenigstens grundsatzlich mdglich.)

o die Portabilitat (fur beide Falle) soll nicht auf eine bestimmte Klasse von realen
Maschinen beschrankt sein

*  der Portierungsaufwand sollte vertretbar sein

» die notige Effizienz sollte gewahrleistet sein (dies gilt insbesondere fir die generierten
Compiler)

 das“Aufsetzen” auf eine bewahrte Methode ist wiinschenswert

Nach dieser Zusammenfassung der Portierungsaufgabe gehen wir nun auf die realisierte Portierungs-
methode ein.

6.2 Das Portierungsverfahren.

Wie schon bei der allgemeinen Untersuchung von Software-Portabilitat angedeutet, wird die
Portierungsmethode in der Verwendung einer geeigneten Zwischensprache bestehen; eine zu Uber-
tragende Komponente mu dazu in einer zwischensprachlichen Form vorliegen. Wir wollen nun
untersuchen, welche Kriterien eine Zwischensprache erfullen mup, die speziell fur die Portierung
von Compilern (und des gesamten Systems POCO) geeignet sein soll.

Compiler sind Werkzeuge, von denen man mehr als ein durchschnittliches Ma3 an Effizienz
erwarten mup; schlieBlich gehdren sie zu den wohl am haufigsten gerechneten Programmen.
Gleichzeitig ist es unser Zidl, (generierte) Compiler auf (moglichst alle) Maschinen zu Ubertragen.
Beide Eigenschaften lassen sich, wie wir gesehen haben, nur dann erreichen, wenn das Niveau der
verwendeten Zwischensprache hoch liegt und ihre (Rest-) Maschinenabhangigkeit moglichst gering
ist.

Andererseits ist es winschenswert, den vom Benutzer zu verantwortenden Teil des Portierungs-
aufwands (also den Ubersetzer ZS——> MS) so einfach wie moglich zu halten; dies verringert dann
den notigen Aufwand und hat damit auch Auswirkungen auf die Akzeptanz von der Benutzerseite.
Diese Uberlegungen miiBten dann dazu filhren, sich zu einer niveau-niedrigen, also mehr maschi-
nenabhangigen Zwischensprache zu entscheiden; damit waren alerdings Einschrankungen hinsicht-
lich der Portabilitat verbunden.

Aus rein praktischen Griinden ist bei der Wahl einer geeigneten Zwischensprache auperdem zu
beriicksichtigen, ob eine existierende Zwischensprache fiir unsere Problemstellung geeignet ist,
welche Erfahrungen mit dieser Zwischensprache gemacht wurden sowie welche Verbreitung das
zugrundeliegende Konzept erfahren hat.

Eine Zwischensprache, die die geforderten Eigenschaften aufweist, wird am ehesten in der Klasse
der sprachorientierten Zwischensprachen zu finden sein; damit bedeutet die Entscheidung fur eine
Zwischensprache auch eine Entscheidung fur eine hohere Programmiersprache. Ist jedoch (umge-
kehrt) schon eine Entscheidung hinsichtlich einer Implementierungssprache gefallen und existiert fur
diese Sprache ein Ubersetzer in eine geeignete Zwischensprache, so wird dies ebenfalls die Entschei-
dung fir eine bestimmte Zwischensprache beeinflussen. Da wir uns fir (eine Variante von) PASCAL
as Implementierungssprache entschieden haben, liegt p-Code as Zwischensprachen-Option nahe;
der PASCAL-m-Compiler erzeugt daher bei der Ubersetzung eines Programms p-Code.
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p-Code zeichnet sich im Unterschied zu anderen Zwischensprachen gerade dadurch aus, daf3 er
daraufhin konstruiert wurde, da3 der erforderliche Schritt auf der Portierungszielmaschine einfach
ist. Gerade dies ist jedoch fur uns wesentlich: Man hat damit eine Moglichkeit, ein Programm
(spezi€ell also einen generierten Compiler) mit vertretbarem Aufwand auf einer realen Maschine zu
installieren. Diese Vorgehensweise ist sicher, und der erforderliche Aufwand ist geringer als der bel
der Verwendung von anderen Methoden (vgl. Kap. 3) und der bei anderen vorgestellten Zwischen-
sprachen, mit Ausnahme von OCODE, wo jedoch im Rahmen unseres Konzepts geforderte Eigen-
schaften nicht zur Verfiigung stehen. Daf3 eine Portierung unter der Verwendung von p-Code miog-
lich ist, zeigen viele erfolgreiche Beispiele speziell fir die Ubertragung von PASCAL-Compilern
(vgl.[WeQ 72], [BaC 77], [DaP 80]); die Eignung von p-Code zur Ubertragung generierter Compiler
und des Generator-Systems betrachten wir noch genauer.

Damit ergibt sich p-Code als die Zwischensprache der Wahl, auf die wir das Portierungskonzept fir
POCO und die generierten Compiler basieren. Wir gehen daher im nachsten Abschnitt auf p-Code
etwas genauer ein.

6.2.1 Die p-Code-Stack-Maschine.

Wir beziehen uns im folgenden stets auf die sog. Standard-p-Code-Version, die Ublicherweise auch
als p4-Code bezeichnet wird; dabei handelt es sich um eine Weiterentwicklung des urspriinglichen
p-Codes, der p2-Code genannt wird.

Man kann p-Code als eine Assembler-Sprache fir eine abstrakte Maschine verstehen. Dabei 1803t sich
seine Semantik operationell beschreiben in Form von Datenstrukturen und darauf definierten Opera-
tionen. Wegen dieser operationellen Definition bezeichnet p-Code sowohl den eigentlichen Code als
auch das zugrundeliegende Maschinenmodell, namlich die p-Maschine oder p-Code-Stack-
Maschine. Wir schliefen uns dieser gebrauchlichen Sprechweise an und verwenden die Begriffe
synonym, sofern MiBverstandnisse ausgeschlossen sind. Der folgende Abschnitt enthalt eine
informale Beschreibung der Stack-Maschine; eine genauere und vollstandige Beschreibung findet
sichin[NAJ76] oder auch [PeD 82].

Die Stack-Maschine oder p-Code-Maschine ahnelt einem realen Rechner in der Weise, daf3 sie aus
einem Speicher und den folgenden 5 Register besteht:

— PC : dem Programm-Zahler (program counter)
— SP : dem Stack-Pointer

— MP : dem Mark-Pointer

— NP : dem New-Pointer

— EP : dem Extreme-Stack — Pointer

Auf die Bedeutung der einzelnen Register wird im folgenden im Zusammenhang mit der Speicher-
Organisation genauer eingegangen.

Der Speicher ist unterteilt in einen Programmspeicher (CODE) und einen Speicher zur Aufnahme
von Daten (STORE), die beide aus Zellen, d.h. elementaren Speichereinheiten (z.B. Bytes oder
Worte), aufgebaut sind. Entsprechend ist dann PC ein Zeiger in CODE, wahrend die anderen Regi-
ster in STORE zeigen.

Die Zellen des Programmspeichers CODE dienen zur Aufnahme der p-Code- Befehle eines
Programms; ein p-Code-Befehl wird notiert in der Form:

OPtpq
mit:

OP : (mnemonischer) Operations-Code, parametrisiert durch die Typ-Spezifikation t (t beschreibt
einen Standard-Typ im Sinne von PASCAL)
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p,g: (optionale) Parameter.

Der Speicherbereich STORE ist konzeptionell in zwei Teile gegliedert: der eine dient zur
Abspeicherung von Konstanten verschiedenen Typs, der andere wird as Datenspeicher wéhrend der
Ausfiihrung eines p-Code-Programms verwendet. Der Datenspeicher ist selbst ebenfalls in zwei
Teile unterteilt, den STACK und den HEAP; der STACK beginnt bel Speicher-Adresse O; die
hochste verfiigbare Adresse wird durch die Konstante Max Addr beschrieben.

Zur Laufzeit wird die jeweils oberste Position von STACK mit dem Stackpointer SP angesprochen.
Der HEAP dient zur Aufhahme dynamisch angelegter Variablen; er beginnt am oberen zur Verfir
gung stehenden Ende des Speichers, er “wachst” in Gegenrichtung zum STACK und wird Uber NP
adressiert; man beachte, da3 Bereichsiiberschneidungen von STACK und HEAP miglich sind, sie
konnen jedoch zur Laufzeit erkannt werden. Bild 6.1. zeigt die Aufbau des Datenspeichers STORE.

MaxAddr --> +---------oo-- +
| constants |
L L +
| |
| heap |
|
el L + <-- NP
|V ]
| n
R |-+ <-- SP
|
| stack |
| |
0 --> #--mmmmmmee oo +

Abb. 6.1: Die Organisation des Datenspei chers STORE der p-Maschine.

Typischerweise wird eine Operation der p-Maschine auf den Speicherzellen an der Spitze des
STACKSs ausgefilhrt; ein einfaches Beispiel ist die Addition zweier Werte aund b, die in folgender
Befehl ssequenz geleistet wird:

(1) SP:=SP+1ladeaan die Spitze des Stacks;
SP:= SP + 1,lade b an die Spitze des Stacks;

(2) addiere die beiden obersten STACKinhalte,
SP := SP -1, schreibe Ergebnis an oberste STACK zellg;

Dies ergibt auf dem STACK folgende Situation:

I + I +
| a | SP->| a + b
N + > Foee oo +
SP- >| b |
Fom e - +

(1) (2)

Abb. 6.2: Typische Operation auf dem p-Maschinen-Stack
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Wichtig fur das Verstandnis der Funktionsweise der Stack-Maschine ist die weitere interne
Strukturierung des STACKS; durch sie ergibt sich eine natirliche Korrespondenz zwischen der dyna-
mischen Auswertung eines PASCAL -Programms und seinem statischen Text, und zwar dadurch, da(3
die notwendigen Prozedur-Aufrufsketten dynamisch verwaltet werden konnen.

Der STACK besteht wahrend der Ausfiihrung eines Programms aus einer Folge von Daten-
Segmenten (den Stack-Rahmen, also activation records), von denen jedes zu einem aktivierten Block
des zugehorigen PASCAL-Programms gehort; das erste Segment wird dem auperen (in PASCAL
dem Hauptprogramm entsprechenden Block) zugeordnet.

Ein Stack-Rahmen gliedert sich in folgende Teile:

—  den “mark-stack” — Teil

— den“parameter”-Teil

— den Teil, der block-lokale Daten (=Variablen) aufnimmt
sowie

— den Teil, der zur Aufnahme temporarer Daten dient, wie sie etwa bei der Auswer-
tung von Ausdriicken benotigt werden.

Der “mark-stack”-Teil tragt die Information zur Verwaltung der Prozedur-Aufrufe; er besteht aus
folgenden Komponenten:

1. eine Speicherzelle zur Aufnahme eines Funktions-Ergebnisses
(falls es sich bei dem zug. aktivierten Block um eine Funktionsprozedur handelt, sonst
bleibt die Zelle unbesetzt)

2. ene Speicherzelle zur Aufnahme der statischen Prozedur-Aufrufsbeziehungen (zeigt auf
den Beginn des Stack-Rahmens des statisch umgebenden Blocks)

3. eine Speicherzelle zur Aufnahme der dynamischen Aufrufsbeziehung (zeigt auf den
Beginn des Stack-Rahmens des dynamisch vorhergehenden Blocks)

4. eine Zelle, deren Wert (bei einer Blockaktivierung) angibt, wie gro3 der block-lokale
Daten-Bereich (Parameter + lokale Variablen + temporare Daten) sein kann; dieser Wert
kann zur Compile-Zeit berechnet werden.

5. eneZdle zur Aufnahme der Prozedur-Riicksprungadresse.

Die folgenden Angaben beziehen sich auf Bild 6.3:

MP zeigt stets auf den Beginn des obersten Stack-Rahmens; der ober-
ste Stack-Rahmen korrespondiert zu der dynamisch zuletzt akti-
vierten Prozedur.

SP zeigt auf den Beginn ...

EP auf das Ende des freien Stack-Bereichs jedes Rahmens; beide
GroBen werden relativ zum Beginn des Stack-Rahmens zur Com-
pile-Zeit berechnet.

NP zeigt auf den Beginn des zum Heap gehorenden Freispeicher-
gebiets; NP kann nur durch die PASCAL-Prozeduren New und
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Release verandert werden; Uberschneidungen von Stack und Heap
konnen zur Laufzeit durch einen Vergleich von EP und NP festge-

stellt werden.
EP --> +-----c-oooo - + -----
t enpor aere Daten
SP --> 4+---cm e oo oo - + -----
| okal e Daten
R + -----
par anet er - part
oo + -
| Rueck.-Addr. | A (5)
R +
| extr. stack | (4)
oo o +
| dynam Ilink | mark-stack (3)
oo +
| static link | (2)
R + |
| Fkts.-Ergeb. | % (1)
MP -=-> Hoceme e + -

Abb. 6.3: Struktur eines Stack-Rahmens (activation record).

Der Parameter-Tell ist in zwei Komponenten gegliedert:

1. Teil 1 enthdlt Zeiger in den Speicher-Bereich STORE, falls es sich um call-by-reference
bzw. call-by-value-Parameter vom Typ record oder array handelt

oder

den tatsachlichen Wert eines call-by-value-Parameters, falls dessen Typ ein Standard,
skalar, subrange, pointer oder Mengen-Typ ist.

2. Teil 2 enthat ausschlieflich call-by-value-Parameter vom array oder record-Typ; die
Werte solcher Parameter werden zur Laufzeit bel Blockeintritt kopiert.1

Bei einem Prozedur-Aufruf wird durch die Ausfihrung eines sog. “mark- stack-Befehls” (MST) die
Anlage und Belegung eines neuen activation records angestofen. Danach wird eine Folge von
Befehlen ausgefuihrt, die Teil 1 des Parameter-Teils belegen; erst danach erfolgt der eigentliche
Sprung ins Unterprogramm. Das Kopieren von “grofen’ Datenstrukturen erfolgt am Anfang der
Befehlsfolge im Unterprogramm.

Die Befehlssequenz zum Aufruf einer Prozedur gliedert sich somit in die beiden folgenden Teile, die
zusammen die Verwaltung der Stack- Rahmen besorgen:

1. im aufrufenden Block:

MST O
[ Codefol ge zum Laden der Paraneter |
CUP i Lx
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Die erste Instruktion bewirkt die Anlage eines neuen Stack-Rahmens und eine teilweise
Belegung mit Werten. Mit CUP erfolgt der Sprung ins Unterprogramm unter der
CODE-Addresse Lx, i enthdlt einen Wert, der den benotigten Speicherplatz fur die
Parameter angibt. Bei einer parameterlosen Prozedur ist die Befehlsfolge zum Laden der
Parameter natiirlich leer.

2. am Beginn der Befehlsfolge der aufgerufenen Prozedur :

ENT 1 var_si ze
ENT 2 stack_si ze

var_size und stack_size sind dabei Konstanten, die die neuen, dem Block der
aufgerufenen Prozedur entsprechenden, Werte fiir SP und EP tragen.

Beim Verlassen einer Prozedur (im Code ausgedriickt durch den Befehl RET) wird der zuletzt
angel egte Stack-Rahmen aufgegeben und die Register mit den Werten des mark-stack-parts des nun
obersten Stack-Rahmens besetzt. Das Hauptprogramm wird wie eine parameterlose Prozedur behan-
delt und am Anfang eines Programms aufgerufen. Wir geben ein Beispiel firr die Ubersetzung eines
PASCAL-Programms nach p-Code durch den PASCAL-m-Compiler:

LI NE LOC LEV PASCAL-m - Conpiler V1.3 (10/20/1982) ** PAGE 1

1 9 1

2 9 1 (*$L+, C+¥)

3 9 1

4 9 1 program pcode_exanpl e (output);

5 9 1

6 9 1 procedure callfak;

7 5 2 var i : integer;

8 6 2

9 6 2 function fakultaet (n: integer): integer;
10 6 3 begin

11 3 3 if N=1 then fakultaet := 1

12 9 3 el se fakultaet := N * fakultaet (n-1);
13 20 3 end;

14 21 3

15 21 3 begi n

16 21 2 =3

17 25 2 witeln (output,fakultaet(i):3);
18 33 2 end;

19 34 2

20 34 2 begin

21 34 1 cal | fak;

22 38 1 end.

NO ERROR(S) DETECTED
42 P- CODE | NSTRUCTI ONS CGENERATED

Die Ubersetzung des obigen Programms liefert das folgende p-Code-Programm?; man beachte, daj3
die p-Code-Instruktionen (soweit sinnvoll) durch die Angabe einer Typ-Kennnung die typabhangige
Manipulation von Objekten zulassen.

1. Eine tabellarische Zusammenstellung der p-Code-Instruktionen findet sich im Anhang A; das Beispiel enthalt (marginale) Modifikationen
des Original-p-Code-Formats; diese sind jedoch unerheblich, da sie im wesentlichen nur zusatzliche Kontrollinformation beinhalten.
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S=" PCODE_EX’

L 5: ' FAKULTAE
ENT 1 L 6
ENT 2 L 7
LODI 0 5
LDCl 1
EQUI
FIP L 8
LDCl 1
STRI 0 0
UulpP L 9

L 8
LODI 0 5
MST 1
LODI 0 5
LDCl 1
SBI
CUP 1 L 5
VP
STRI 0 0

L 9
RETI

L 6= 6

L 7= 8

L 4: ' CALLFAK

ENT 1 L 10
ENT 2 L 11
LDCI
STRI 0
VST
LODI O
CUP 1
LDCI
LDA 1
CSP
LDA 1
CSspP
RETP
L 10=
L 11=
L 12
ENT 1
ENT 2
MST
CUP 0O
RETP
L 13=
L 14=
Q 9
MST
CUP O L 1
STP

Q

-

)] OWOIUIOoO 01w

=
oo <

—r
=
A w

-
N O g1© ~O

Funkti on "FAKULTAET"

St ackr ahmen anl egen

(rekursiver) Aufruf
Abl age des Funkti ons- Er gebni sses

Ver | assen der Funkti on;
Ergebni s von Typ integer

Runpf der Prozedur "CALLFAK"

St ackr ahnen anl egen
ein Parameter, Typ integer
Aufruf von "fakultaet”

Ver | assen der Prozedur

Runpf des Haupt pr ogr amrs

Aufruf der Prozedur "CALLFAK"
kei ne Par anet er ueber gabe.

Auf ruf des Haupt progr amrs;

wird wie eine paraneter-|ose
Prozedur behandelt; nach Rueckkehr
Pr ogrammende ( STOP) .

6.2.2 Rest-Maschinenabhangigkeiten in p-Code.

Obwohl p-Code ausschlieflich aufgrund der Erfordernisse der Programmiersprache PASCAL ohne
eine spezielle Orientierung an eine reale Maschine entwickelt wurde, enthalt er Eigenschaften, die
Details einer realen Maschine beinhalten; es handelt sich dabei um den Zeichensatz und die

typabhangige Speicherplatzvergabe.

Diese (Rest-)Maschinenabhangigkeiten sind nach Konstruktion in p-Code enthalten; sie stellen (nach
der Ansicht der Autoren, vgl. [NAJ 76]) den geeigneten Kompromi3 zwischen volliger Maschinen-
unabhangigkeit und zu starker Maschinenorientierung dar, der die zu fordernde Effizienz des



Rest-Maschinenabhangigkeiten in p-Code. 75

Portierungsverfahrens und eines p-Code-Programms auf einer Zielmaschine garantiert. Damit bedeu-
ten diese Eigenschaften keinen eigentlichen Nachteil, sie miissen alerdings bei einer Portierung
beriicksichtigt werden. Wir gehen daher kurz darauf ein.

1. Zeichensatz-Abhangigkeit.

Die Zeichensatzabhangigkeit entsteht dadurch, da3 in ein p-Code-Programm Codierungsinforma-
tionen einfliefen, wie sie auf der Generierungsmaschine, jedoch nicht notwendigerweise auf der
Zielmaschine vorliegen. Dies ist so zu verstehen, da3 compiler-intern eine bestimmte Zeichensatz-
Codierung verwendet wird und diese Codierung in den generierten Code Ubertragen wird. Wir ver-
anschaulichen das Problem durch folgendes Beispidl (vgl. [Ped 82]):

Eine Ubersetzung einer Referenz auf g’ 1'] mit
var a : array ['0".." 9] of integer;

liefert folgendes p-Code-Segment:

LDA O 5

LDCC ' 1’

ORDC

CHKI 48 57 <----
DECI 48

I XA 2

Dabei sind die Zahlen 48 und 57 in der markierten Zeile die compiler-interne
Codierung der Zeichen ‘0" und ‘9’ (als der array-Grenzen) auf der Compilierungs-
Maschine.

Falls die (Portierungs-)Zielmaschine einen anderen Zeichensatz verlangt, ist das p-Code-Segment
auf dieser Maschine nicht lauffahig; dieses Problem hat in der Vergangenheit zu Schwierigkeiten bel
der Portierung des p-Compilers gefiihrt, da die Zeichensatz-Abhangigkeiten nachtraglich kaum mehr
in einem p-Code-Programm revidiert werden konnen.

Das Problem entsteht durch die im Original-p-Code-Compiler nicht vorhandene Maoglichkeit zur
Parametrisierung mit einem anderen als auf der Installationsmaschine gultigen Zeichensatz. Der
PASCAL-m-Compiler ist deswegen dahingehend geandert, da3 eine solche Parametrisierung (ein-
fach) moglich ist; damit ist eine sichere Anpassung an die jeweilige Zielmaschine gewahrleistet.

2. Typabhangige Speicher platzbelegung.

In einem p-Code-Programm sind deklarierten oder temporaren Variablen feste Speicherplatzadressen
wahrend der Compilierung zugeordnet. Diese Speicheradressen sind abhangig von dem individuellen
Platzbedarf eines Objekts. Da sich alle Objekte aus Standard-Typ-Elementen zusammensetzen, wird
eine Angabe Uber den Platzbedarf dieser Standard-Typen bendtigt; zusétzlich ist eine Angabe Uber
die Ausrichtung auf bestimmte Speicheradressen moglich. Ublicherweise geschieht die Paramet-
risierung durch die Angabe von Konstanten, die die benttigten Angaben enthalten (vgl. S.80f!).

6.2.3 Zwei Beispiele fur die Verwendung von p-Code.

Bevor wir auf die Verwendung von p-Code im Rahmen von POCO genauer eingehen, beschreiben
wir kurz zwei Beispiele fur die Verwendung von p-Code, um dessen Leistungsvermogen zu demon-
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strieren. Es handelt sich dabei um Modifikationen des p-Codes, um ihn fur spezielle Einsatzbereiche
Zu verbessern; das zugrundeliegende Maschinen-Maodell blieb dabei im wesentlichen unverandert.
Wir gehen im folgenden auf zwei dieser p-Code-Varianten ein (vgl. dazu auch [Nel 79]!).

UCSD Pascal

UCSD-p-Code [UCS 78] wird in einem Pascal-System fiur Mikro-Rechner (unter extremen
Speicherplatzbeschrankungen) verwendet; dieses System hat eine grofe Verbreitung erfahren und
wird allgemein als gelungen bezeichnet; den einzigen wesentlichen Kritikpunkt bietet die Tatsache,
daf3 das System interpretativ auslegt ist, d.h. Ubersetzte Programme (insbes. auch der Pascal-
Compiler selbst) durch einen Interpreter ausgefilhrt werden. Dadurch sind die Laufzeiten naturlich
entsprechend lang.

Die vorgenommenen Modifikationen betreffen daher auch im wesentlichen Speicherplatz-
optimierungen. Diese ergeben sich vor allem durch ein variables Instruktionsformat (ein durchaus
modernes Konzept) und die extensive Verwendung impliziter Operanden. Letzteres wurde dadurch
beglnstigt, daf3 der Instruktionssatz von p-Code einen Umfang von nur 61 Instruktionen hat; in
UCSD-p-Code wurde die Anzahl der Instruktionen auf 256 erweitert, wobei die Lange der meisten
Instruktionen auf 1 Byte (im Mittel 1.5 Byte) Speicherplatz beschrankt werden konnte.

U-Code/LASL-p-Code

U-Code [SIP 79] ist eine Variante von p-Code, die urspriinglich als Schnittstelle zur Code-
Optimierung entwickelt wurde; gleichzeitig ergab sich durch U-Code ein Werkzeug zur Erzielung
von Portabilitat fir Compiler, speziell fur PASCAL und FORTRAN. LASL-p-Code [Sit 79],
[PeS 79] ist eine weitere p-Code-Variante, die as Code-Generierungsschnittstelle fur Compiler for
PASCAL und MODEL (eine PASCAL-ahnliche Programmiersprache) zu CRAY -1-Rechnern benutzt
werden; Programme in U-Code konnen in LASL -p-Code-Programme konvertiert werden und umge-
kehrt.

Die Unterschiede von U-Code gegenilber p-Code bestehen im wesentlichen in der Moglichkeit, fir
Optimierungen relevante Information auf Zwischencode-Ebene darzustellen; verschiedene zusétz-
liche p-Code-Befehle sollen kompaktere Programme ermoglichen. Die Modifikationen von LASL-
p-Code bzgl. Standard-p-Code betreffen Verbesserungen hinsichtlich der Speicherplatzzuordnung
und (insbesondere) der Code-Generierung, allerdings bei starker Orientierung an den CRAY-1-
Rechner; andere Modifikationen beziehen sich auf die Schaffung von Schnittstellen zu Unter-
programmen (in anderen Programmiersprachen). Wesentlich sind hier Anderungen bzgl. Standard-
p-Code, soweit sie das Adressierungsschema betreffen; es existieren die zusétzlichen Typen Register
und common memory block. Register dienen zur effizienten Ausnutzung der Register einer realen
Maschine; ein common memory block dient zur Schnittstellen-Definition zu (speziell FORTRAN-)
Routinen. Gleichzeitig wurde die Basis-Einheit des (Datenspeicher-) Adressraums von Worten zu
bits geandert; dadurch wird natirlich eine Spezifizierung der Lange eines Datenobjekts in Bit notig.
Durch die neue Basis- Einheit wird speziell das packed-Konzept (wie etwain Pascal) unterstutzt.

Unter Beibehaltung des urspriinglichen Modells der abstrakten p-Maschine sind UCSD-p-Code und
U-Code Varianten von Standard-p-Code, die sich an den besonderen Gegebenheiten des beabsich-
tigten Einsatzbereichs orientieren. Beide Beispiele demonstrieren die Verwendungsmoglichkeit von
p-Code Uber das gesamte Spektrum der heute existierenden Rechner; dies ist ein Hinweis auf die
Flexibilitat des p-Code zugrundeliegenden abstrakten Maschinenmaodells.

Es ist nun zu untersuchen, warum wir fur unser Konzept zu Standard-p-Code zuriickkehren. Die
Antwort darauf ergibt sich aus unserer Forderung nach Portabilitét. Bei der Betrachtung der oben
vorgestellten Beispiele darf namlich nicht Ulbersehen werden, daf3 in beiden Konzepten Leistungs-
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verbesserungen nur durch eine Verringerung der Portabilitét erreicht wurden, indem die p-Code-
Varianten enger an eine reale Maschine ausgerichtet wurden®; genau dies beabsichtigen wir jedoch
nicht.

6.3 Die Eignung von p-Codeim Rahmen der POCO-K onzeption.

Es bleibt zu Uberprifen, ob p-Code (also Standard-p-Code) fur eine Verwendung im des Rahmen
CGS POCO dls Portierungsmittel fur das Generator-System und die von ihm generierten Compiler
geeignet ist.

Wir untersuchen zunachst die Eignung fur den Compiler-Generator. Hier ist die Aufgabe einfach, da
es sich dabei im wesentlichen nur um ein — wenn auch komplexes Programm — handelt. Da dieses
Programm in PASCAL geschrieben ist, 133t es sich leicht auf eine abstrakte Maschine abbilden,
deren Architektur sich speziell an die Eigenschaften dieser Programmiersprache anlehnt. Zudem ist
der Generator (wie in einem friheren Abschnitt genauer beschrieben) stark an den PASCAL-
Compiler angelehnt, was vermuten 1803t, daf3 eine Darstellung des Generators al's p-Code-Programm
zumindest vergleichbar mit der p-Code-Form des PASCAL-Compilersist.

Die Eignung der p-Maschine fur (durch POCO generierte) Compiler liegt eigentlich nahe, wenn man
den Ursprung des p-Codes betrachtet; schlieflich wurde p-Code ja gerade auch zur Darstellung eines
(wenn auch speziellen) Compilers entwickelt. Esist daher nicht einzusehen, warum die Eignung von
p-Code fur generierte Compiler anders bewertet werden sollte als fir einen “handgeschriebenen”.
Wesentlich fir unser Konzept ist jedoch, daf3 die durch POCO generierten Compiler (da sie as
PASCAL-Programme erzeugt werden kdnnen) PASCAL-Struktur aufweisen und somit in p-Code
semantisch aguivalent ausgedriickt werden konnen; die Abbildung in p-Code kann durch den
PASCA L -m-Compilers vorgenommen werden.

Wir missen an dieser Stelle ausdriicklich darauf hinweisen, daf3 wir p-Code ausschlieBlich als
Portierungsmittel verwenden; dieser Hinwels gilt insbesondere hinsichtlich der generierten Com-
piler. Es handelt sich speziell nicht darum, da3 p-Code als Zielcode fur die in diesem Compilern
verwendete Code-Generierung geeignet sein mup; dies wird i.a. nicht der Fall seinl. In den
generierten Compilern ist die Beschreibung der Code-Generierung Aufgabe des Benutzers und die
verwendete Form in der Regel von der konkreten Portierungs- und Ubersetzungs-Zielmaschine
abhangig.

Der Fall, da3 ein generierter Compiler seinerseits eine quellsprachliche Eingabe nach p-Code
Ubersetzt, ist daher ein Spezialfal, der nur dann moglich ist, wenn die jeweilige Programmiersprache
(fUr die ein Compiler generiert werden soll) die Verwendung von p-Code zul 3B3t. Ist dies der Fdl, so
kann allerdings die hier vorgeschlagene Portierungsmethode auch fir die durch den generierten
Compiler Ubersetzten Programme verwendet werden.

Da wir also streng zwischen der Eignung von p-Code zur Darstellung von Compilern fur eine
Programmiersprache und der (zwischensprachlichen) Darstellung von Programmen in einer
Programmiersprache unterscheiden, entsteht in unserem Verfahren nicht das Problem, das etwa
[Kas 76] zu einer Ablehnung von p-Code (wegen zu starker Sprachorientierung an PASCAL) gefuhrt
hat. Die in [Kas 76] entwickelte abstrakte Maschine AMICO ist nach Konstruktion so angelegt, daj3
sie speziell auch fiir die Darstellung von Programmen geeignet ist, die von einem (durch einen Uber-

1. Man kann LASL-p-Code daher eher als maschinenspezifische Zwischensprache (fir die CRAY-1) bezeichnen; diesist alerdings auch ein
Hinweis auf die Flexibilitat von p-Code, der auf einem variablen Bereich zwischen den Sprach- und den Maschinen-orientierten
Zwischensprachen einzuordnen ist.

1. Probleme ergeben sich etwa bei der Darstellung der call-by-name Parameter-Ubergabe (ALGOL60), da in p-Code Programmspeicher-
Adressen nicht als Parameter Ulbergeben werden kdnnen; entsprechende Modifikationen von p-Code sind jedoch einfach.
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setzer-Generator erzeugten) Ubersetzer ilbersetzt werden sollen; dieser Anspruch wird aber auch fir
die AMICO-Maschine (in ahnlicher Weise) eingeschrankt. Eine Installation der AMICO- Maschine
auf einem realen Rechner ist jedoch wesentlich aufwendiger als etwa der p-Maschine.

Im Gegensatz zu dem in [Kas 76] beschriebenen Anspruch beschranken wir uns darauf, eine
geeignete abstrakte Maschine zu verwenden, die die Technik (und den Aufwand) der Ubertragung
vertretbar niedrig héalt; dabel stiitzen wir uns auf eine existierende, weit verbreitete und in ihrer
Leistungsfahigkeit bestatigten abstrakte Maschine. Dabel gibt es die zusétzliche angenehme Eigen-
schaft, da} es sich bei der Standard-p-Maschine um eine sehr einfache und damit fur die Weiter-
verarbeitung schnell zugangliche Maschine handelt.

6.4 Das Portierungsverfahren fur das System und die generierten
Compiler.

Wir wollen nun auf die konkrete Vorgehensweise eingehen, die die Portierung des CGS POCO und
der generierten Compiler zuldf3t; die Vorgehensweise ist (zumindest auf der Zielmaschine) analog zu
der in [NAJ 76] vorgeschlagenen Form.

Die generelle Vorgehensweise zur Portierung besteht darin, eine zu Ubertragende Komponente auf
der Generierungsmaschine auf die p-Code-Schnittstelle abzubilden; auf der Zielmaschine ist dann
eine entsprechende p-Code-Umgebung zu erstellen. Die eigentliche Portierung besteht dann in der
Ubertragung der Komponente a's p-Code-Objekt auf diese Umgebung der Zielmaschine; als Uber-
tragungsmedium wird eine sequentiell strukturierte Datei benotigt, die die textliche Darstellung von
p-Code tragen kann.

Die Abbildung auf die p-Code-Schnittstelle kann stets durch den PASCAL-m-Compiler erfolgen:

e ein zu Ubertragender, generierter Compiler 1aB3t sich in PASCAL-m-Quelltextform
darstellen und kann durch den PASCAL-m- Compiler in p-Code Ubersetzt werden

» die Komponenten des Compiler-Generierenden Systems sind in PASCAL-m formuliert
und kdnnen ebenfalls durch den PASCAL-m- Compiler in p-Code Ubersetzt werden

Bei der Betrachtung des Portierungsaufwands unterscheiden wir den notigen Aufwand auf der Gene-
rierungsmaschine und der Zielmaschine. Wegen der in p-Code enthaltenen (Rest-) Maschinenabhan-
gigkeiten soll der Portierungsaufwand so verteilt werden, da3 alle wesentlichen Aufgaben zum
Erzielen einer portierfahigen Fassung einer zu Ubertragenden Komponente auf der Generierungs-
maschine vorgenommen werden. Dies geschieht deshalb, weil anzunehmen ist, daf dies hier leichter
auszufiihren ist (da eine geeignete Umgebung existiert) und sich dadurch Probleme auf der Ziel-
maschine vermeiden lassen.

Wir betrachten nun den Portierungsaufwand auf der Generierungs- und Zielmaschine genauer.

6.4.1 Der Portierungsaufwand auf der Generierungsmaschine.

Der Portierungsaufwand auf der Generierungsmaschine besteht darin, die portierfahige Fassung einer
Zu Ubertragenden Konponente zu erstellen; wir nennen eine solche Fassung portierfahig, wenn sie in
Standard-p-Code vorliegt und auf die Zielmaschine (hinsichtlich Zeichensatz und Speicherplatz-
beschreibung) abgestimmt ist.
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Im Rahmen von POCO ergibt sich der auf der Generierungsmaschine nétige Aufwand durch die
Rest-Maschinenabhangigkeit in p-Code und die nach System-Konstruktion vorgenommene Erwei-
terung der Programmiersprache PASCAL um separat Ubersetzbare Moduln.

Auf der Generierungsmaschine miissen daher folgende Punkte beriicksichtigt werden:

1. Fir den Ubersetzungsvorgang
zu portierende Komponente —> p-Code

muissen der Zeichensatz sowie die Speicherplatzzuordnung in Abhangigkeit vom Platz-
bedarf der Standard-Typen) der Zielmaschine beriicksichtigt werden.

2. Wegen der Moglichkeit der separaten Compilierung von Moduln durch den PASCAL-
m-Compiler, die speziell die unabhangige Entwicklung benutzereigener Moduln unter-
stitzt, enthalt der nach [Jbersetzung dieser Moduln entstandene p-Code Informationen,
die das Zusammenfiigen (Binden) der Moduln zu einem kompletten Programm ermog-
lichen.

Dawir die Portierung Ulber Standard-p-Code wiinschen, mup das Zusammenfiigen der verschiedenen
Komponenten auf der Generierungsmaschine erfolgen; fur die eigentliche Portierung muf3 ein Stan-
dard-p-Code-Segment vorliegen, in dem alle separat compilierten Moduln eingebunden sind.

Fur diese beiden Punkte geben wir an, welche L dsung im Rahmen von POCO vorgenommen wurde.

6.4.1.1 Behandlung von Zeichensatz und typabhangiger Speicherplatzzuordnung.

In der urspriinglichen Fassung des Vorbilds des PASCAL-m-Compilers gab es keine Moglichkeit,
EinfluB auf den erzeugten Code zu nehmen, soweit der Zielmaschinen-Zeichensatz betroffen ist.
Diesfuhrte (bei etlichen Portierungsansatzen) zu Problemen.

Zur Vermeidung dieser Schwierigkeiten erlaubt der PASCAL-m-Compiler die Parametrisierung mit
dem Zeichensatz der Zielmaschine. In durch den PASCAL-m-Compiler erzeugtem Code sind alle
Einfliisse des Zeichensatzes der Generierungsmaschine unterdriickt; der so erzeugte Code bereitet
hinsichtlich des Zeichensatzes keine Schwierigkeiten bei einer Portierung. Die notige Anderung im
Compiler ist minimal.

Auper durch den Zeichensatz kann der PASCAL-m-Compiler mit Angaben tiber den Platzbedarf und
die Ausrichtung (alignment) von Objekten von Standard-Typen auf der Zielmaschine parametrisiert
werden; die benotigten Angaben sind im einzelnen:

INTSIZE/INTAL : fur Objektevom Typ  integer
REALSIZE/REALAL : “ real
CHARSIZE/CHARAL : “ char
BOOLSIZE/BOOLAL : : boolean
PTRSIZE/PTRAL : “ pointer (Adresse)
SETSIZE/SETAL : “ set

Man beachte, da3 die Angaben fir real-Objekte notig sind, da der Typ real nur as Attribut-Typ in
der CGS-Eingabe, nicht jedoch in der PASCAL-m-Syntax ausgeschlossen ist; ein Benutzer kann
durchaus in semantischen Moduln (lokale) Variablen des Typs real verwenden. Die Grope des einer
Menge zugrundeliegenden Basisbereichs ist (nach POCO-Konstruktion) auf 256 Elemente festge-
legt. Zusétzlich erfordert der PASCAL-m-Compiler folgende Angaben tber die Zielmaschine;

STACKELSIZE : Platzbedarf und Ausrichtung eines Elements des p-Maschinen-Stacks
STACKAL
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STRLENGTH
: die (maximale) Lange von konstanten Zeichenketten
MININT
MAXINT : die kleinste/grofte darstellbare ganze Zahl
SETLOW
SETHIGH : kleinster/gropter Ordinal-Wert eines Elements einer Menge

ORDMINCHAR : kleinster/gropter Ordinal-Wert des Zeichensatzes
ORDMAXCHAR

Zur Parametrisierung des PASCAL-m-Compilers mit den auf der Zielmaschine gultigen Werten gibt
es die folgenden beiden M oglichkeiten:

1. Korrektur der (in PASCAL-m vorliegenden) Quelltextform des PASCAL-m-Compilers
und anschl. Ubersetzung des modifizierten Compilers durch den auf der Generierungs-
maschine installierten Compiler. Diese Ubersetzung liefert einen (in der p-Code-Um-
gebung der Generierungsmaschine lauffahigen) Compiler, der mit den Daten der Ziel-
maschine parametrisiert ist und die gewiinschte Abbildung der zu portierenden Kompo-
nenten auf die p- Code-Ebene leistet.

2. Die notwendige Parametrisierung 183t sich — bel geringfiigiger Modifikation des Compi-
lers — so losen, daf3 bei Angabe der Parametrisierungs-Daten (in einer Art Pre-Dialog)
die compiler-internen Tabellen zielmaschinen-orientiert umbesetzt werden. Die notwen-
dige Anderung im Compiler beinhaltet (neben der Realsierung des Parametrisierungs-
Operators) nur eine Anderung der Darstellung der Zielmaschinen-Parameter als Va-
riablen anstatt als Konstanten, wie sie im Original-Compiler vorlagen. Der Parametrisie-
rungsvorgang wird durch eine Option im Compiler signalisiert; Eingaben sind die
Parametrisierungsdaten in lesbarer Form.

Nachteil der 1. Moglichkeit ist die notwendige Quelltext-Manipulation, die wir als problematisch
ansehen. Wir haben uns daher in POCO fir die letztgenannte M oglichkeit entschieden, da wir sie fur
weniger aufwendig und sicherer halten. Es sei (als Vorgriff auf Kap. 7) darauf hingewiesen, daf3 eine
Parametrisierung des (eigentlichen) Generators auf gleiche Weise vorgenommen werden kann; die
Parametrisierung erfolgt fur beide Komponenten auf denselben Parametrisierungsdaten; dadurch sind
Schnittstellen-Probleme ausgeschlossen. Man beachte, da3 beide Komponenten auf der Gene-
rierungsmaschine (ohne Neu-Ubersetzung) lauffahig bleiben, die generierten/iibersetzten jedoch nur
auf der Zielmaschine.

6.4.1.2 DasBinden der separat compilierten Moduln.

Wie angefuihrt gehort zum Portierungsaufwand auf der Generierungsmaschine auch das Zusammen-
flgen der separat Ubersetzten Moduln zu einem vollstandigen Programm in Standard-p-Code.

Ein Konzept, das die separate Compilierung von Programmteilen beinhaltet, muf3 sich notwendiger-
weise auf Systeme stiitzen, die die erzeugten Codesequenzen zu lauffdhigen Programmen zusam-
mensetzen. Systeme, die diese Aufgaben erfullen, — im allgemeinen Binder genannt — arbeiten in der
Regel auf der Maschinencode-Ebene, indem sie den von Ubersetzern erzeugten Codesequenzen
Laufzeit-Programmadressen bzw. den Variablen Speicherplatzadressen zuordnen.

Wenn man Portabilitat in der von uns vorgesehenen Form erhalten will, ist es klar, da3 die Aufgabe
des Bindens aus der Maschinencode-Ebene auf eine hohere Ebene verlagert werden mup3; die Gene-
rierung von Maschinencode ist per se eine spezielle Aufgabe, die von der konkreten Maschine
abhangt. Als Alternative bietet sich hier die Zwischencode-Ebene an.
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Aus dieser Uberlegung heraus entstand das im folgenden beschriebene Konzept eines maschinen-
unabhangigen Binders, der den PASCAL-m-Compiler im Rahmen von POCO in einfacher Weise er-
ganzt; es wird dabei vorausgesetzt, daf3 die zu bindenden Komponenten in der Form von p-Code-
Segmenten vorliegen, wie sie bei Ubersetzung durch den PASCAL-m-Compiler entstehen. Man
beachte, da3 hier unter Binden nattirlich nur das Zusammenfiigen von separat Ubersetzten Moduln
verstanden wird, aso nicht etwa das Anbinden von Laufzeitroutinen u.a

Bevor wir das eigentliche Binder-Konzept beschreiben, miissen wir kurz auf die Code-Generierung
fir Moduln bei der Ubersetzung durch den PASCAL-m-Compiler eingehen.

6.4.1.2.1 Zur Code-Generierung fur Moduln.

Die Code-Generierung fir Moduln orientiert sich an der Ublicherweise in PASCAL-Compiler
vorgesehenen Methode; dies ist insbesondere deshalb einfach moglich, da die Struktur der Moduln
auf die schon in PASCAL vorgesehenen Konzepte abgebildet werden kann. Aus diesem Grunde sind
auch nur geringfiigige Modifikationen des p-Codes notwendig. Wir beschreiben nun die Code-
Generierung fur die wesentlichen Teile eines Moduls.

M odul-Rumpf und modul-lokale Prozeduren.

Beziglich der Code-Generierung wird der Rumpf eines Moduls wie eine Prozedur behandelt, d.h. es
wird Code wie fur eine tbliche (parameterlose) Prozedur erzeugt. Fur diese Prozedur wird ein Auf-
ruf generiert, und zwar zu Beginn der Anweisungsfolge des Blockes, in dem das Modul deklariert
ist. Explizit wird fir diesen Aufruf die p-Code- Sequenz:

MST 0
CUP 0 Li

generiert, wobei Li das Label der Prozedur ist, die fur den Modul-Rumpf erzeugt wurde.

Modul-lokale Prozeduren werden in Ublicher Weise in p-Code Ubersetzt; man beachte, da3 modul-
lokale Prozeduren stets auf dem Blockniveau des umfassenden Blockes +1 stehen. (Modul-lokale
Prozeduren sind die Prozeduren, die im implementation-Tell eines Moduls deklariert sind.)

Speicher platzver gabe fir modul-lokale Variablen

Da fur modul-lokale Variablen gefordert wird, da3 sie wahrend der gesamten Aktivierungszeit des
umfassenden Blockes existieren, werden die im Modul deklarierten Datenstrukturen an Speicher-
platze gebunden, die sich auf dem Laufzeit-Stackbereich des umfassenden Blockes befinden.

Da der Zugriff auf modul-lokale Variablen nach Konstruktion nur (von aufen) Uber die Schnittstel-
len-Prozeduren bzw. (aus dem Modul-Inneren) Uber die modul-internen Prozeduren erfolgen kann,
ist es einfach, fUr diese Prozeduren die korrekte Adressierung zu berechnen. Die Adressierung
erfolgt Uber die Kette der dynamischen Vorganger relativ zum Anfang des Laufzeit-Stacksegments
eines Blockes. Zur Generierung der korrekten Zugriffe missen also nur die modul-lokalen
Prozeduren einen zusatzlichen Schritt in der Kette der statischen Vorganger zuruckgehen, um die
korrekte Anfangsadresse des Laufzeit- Stacksegments zu erhalten, in dem die modul-lokalen Daten
abgelegt sind.
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6.4.1.2.2 Die Funktionsweise des maschinenunabhangigen Binders.

Die Aufgabe des Binders besteht darin, die bei der separaten Ubersetzung von Moduln erzeugten
Prozedur-Codesequenzen den Aufrufen im (ibergeordneten Programm?® sowie modul-lokal dekla-
rierten Variablen festen Laufzeit-Speicheradressen zuzuordnen; bel der Bindung der Schnittstel-
lenprozeduren — nur diese sind relevant — miissen zusatzlich ihre Parameter hinsichtlich ihres Typs
und ihrer Art in geeigneter Weise Uberpriuft werden.

Die Absicht, den Bindevorgang auf Zwischencode-Ebene vorzunehmen, erfordert geringfiigige
Erweiterungen von p-Code, um dem Binder die notige Information Uber Externbeziige, Speicher-
platzbedarf usw. mitzuteilen. Man beachte jedoch, da3 das Resultat des Bindevorgangs wieder ein
Standard-p-Code-Segment ist.

Um ein Binden von Programmen und Moduln und der zugehorigen Schnittstellenprozeduren zu
ermoglichen, ist es nitig, eine Namensangabe fir diese Elemente auf die p-Code-Ebene weiterzu-
reichen. Dadurch kann ein p-Code-Assembly-Record, d.h. eine getrennt Ubersetzte Einheit (ein Pro-
gramm oder Modul) und zusatzlich jede der darin enthaltenen lokalen Prozeduren, identifiziert
werden. (Wir betrachten hier die Bindung separat Ubersetzter, Ublicher Prozeduren nicht naher.)

Ein Programm wird durch die Namensangabe:
S="programidentifier’
identifiziert, fur ein Modul erfolgt die Beschreibung durch die Namensangabe:

M=’ nodul e identifier’.

Fur die Schnittstellen-Prozeduren eines Modul s erfolgt die Namensangabe in der folgenden Weise:
Li :"entry identifier’

wobei i eine Label-Nummer (in der Ublichen p-Code-Form) ist, die durch die Compilierung des
interface-Teils einer Moduldeklaration entstanden ist und zwar sowohl bel der Deklaration als
externes Modul (mittels use) al's auch bei der eigentlichen separaten Ubersetzung des Moduls.

Die Angabe dler in einem compilierten Programmteil erkannten offenen Externbezuge erfolgt in
einem Linker-Information-Teil am Ende jedes Assembly-Records. Der Linker-Info-Teil wird fur
jedes Modul durch die (neu eingefilhrte) Kennung ‘X' identifiziert; nach der Angabe der Kennung
erfolgt eine Auflistung der offenen Externbeziige in folgender Weise:

X

ME' nmodul e identifier’ -- Nane des externen Modul s

L i "proc identifier’ -- Nane der 1. Schnittstellen-Prozedur
L i, proc identifier’ -- Nanme der n. Schnittstellen Prozedur

Die Beschreibung der Parameter von Schnittstellen-Prozeduren erfolgt jewells nach der Angabe des
jeweiligen Prozedurnamens in der Form:

PAR <npde> <of fset> <size> <type>

wobei:

1. Wir beschranken uns in dieser Darstellung auf den Fall, da3 externe Moduln nur auf Hauptprogramm-Ebene deklariert sind; diese
Einschrankung ist im Rahmen der POCO-K onzeption ausreichend.
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<mode> durch Angabe von “V’ (value) bzw. ‘R’ (reference) die Art der
Parameter-Ubergabe beschreibt
<offset> den Beginn (relativ zum Anfang der Parameter-Liste)
und
<size> die Lange des Parameters in p-Maschinen-Stack-Einheiten angibt
<type> die Struktur des Parameter-Typs beschreibt.

Die Beschreibung eines Parameter-Typs erfolgt fur elementare Typen durch die Angabe einer
Kennung gemaf3 folgender Tabelle:

A — Adresse

B — Boolean

C — Character

| — Integer

M — Speicher (memory)
N — Nil-Pointer

R — Red

S—Set

bzw. for nicht-elementare, strukturierte Typen durch die Angabe einer (bzgl. der Parameterliste
eindeutige) ganze Zahl i, mit der eine Typ- Beschreibung der Form:

TYP i <size> <occ> <typl> [<typ2>]

identifiziert ist; dabei ist:

<size> eine Angabe zur Lange eines Objekts von Typ in p-Maschinen-
Speichereinheiten

<occ> eine Angabe iber die Anzahl der durch <type> beschriebenen Sub-
Komponenten

<typl>,

<typ2> wie <type> in der Parameter-Beschreibung

(<typ2> zeigt auf die Beschreibung der rechts an <typ1> anschlief3ende
Folgestruktur innerhalb von record-Strukturen und kann entfallen)

Damit ist es moglich compiler-bekannte Deskriptoren aus den semantischen Tabellen in die p-Code-
Ebene zu Ubertragen. Die Form der Darstellung entspricht einer Linearisierung des compiler-internen
Graphen zur Beschreibung der Struktur von Typen; speziell ist die Beschreibung von Parameterlisten
mit mehreren Objekten desselben Typs (Zyklen im Typ-Graphen) einfach sowie eine Unterscheidung
strukturell identischer, jedoch verschieden notierter Typen moglich. Eine Beschreibung der Parame-
terlisten erfolgt in gleicher Form bei Auswertung einer use-Deklaration eines Moduls; damit wird
eine Uberprifung auf Gleichheit wahrend des Bindens moglich.

Fur modul-lokal (d.h. im implementation-Teil) deklarierte Variablen ist eine Namensangabe nicht
erforderlich; man kann die modul-lokalen Variablen als Laufzeit-Stack-Segmente betrachten, die
eine feste Lange haben. Fur den Binder ist nur die Lange dieses Stack-Segments von Bedeutung, da
die Variablen relativ zum Segmentanfang adressiert werden.
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Dieser Mechanismus basiert auf dem Adressierungskonzept der zugrundeliegenden p-Maschine;
block-lokale Variablen werden durch die Angabe eines Paares (d,r) adressiert, wobei r eine (eindeu-
tige) Relativ- Adresse innerhalb des zu einem Block gehdrenden Datensegments ist und definiert ist
durch:

d ;= LEVEL —<Block-Niveau der referenzierten Variablen>

In unserem Fall entspricht LEVEL gerade dem Niveau des modul-umfassenden Blocks; er mu3 neu
berechnet werden in Abhangigkeit zu der wahrend des Bindens erfolgenden Anlage von Variablen-
Speicherplatz innerhalb dieses Blocks. In unserem Konzept wird diese Aufgabe dadurch erleichtert,
daf fur jedes zu bindende Modul nur interne Variablen-Adressen zu beriicksichtigen sind. Die p-
Code-Instruktionen, die auf modul-lokae Variablen zugreifen, werden zur Compilezeit markiert und
konnen vom Binder dadurch in p-Code-Segmenten leicht erkannt werden.

Die notwendige Erweiterung des p4-Codes besteht also lediglich darin, da3 eine Angabe Uber die
Lange des lokalen Daten-Segments gemacht wird; dies geschieht am Ende jedes Zwischencode-
Segments (Assembly- Records, eine Folge von p-Code-Befehlen, die bei Ubersetzung einer
<compilation unit> entsteht) durch:

Q m mit m: Lange des Daten-Segments.

Getrennt Ubersetzte Moduln werden in eine Bibliothek eingetragen und kdnnen vom Binder von dort
eingel esen werden.

Im folgenden wird die Arbeitsweise des Binders kurz beschrieben. Der Binder erkennt beim
Verarbeiten eines Hauptprogramm-p-Code-Segments aus der Linker-Information alle offenen
Externbeziige; er versucht nacheinander alle diese Beziige aufzufilllen. Dazu wird fur jeden Modul-
Externbezug in der Bibliothek das entsprechende p-Code-Segment gesucht. Jede Schnittstellenpro-
zedur erhalt nun das im Hauptprogramm generierte Label zugewiesen; Uberschneidungen konnen
hierbei nicht auftreten, da diese Label eindeutig sind. Fir modul-lokale Prozeduren werden Label-
Kollisonen abgeprift und vermieden, indem gegebenenfalls neue Labels vergeben werden. Nicht
auflosbare Externbeziige werden gemeldet. Tests auf Gleichheit der Namensangaben sowie der
Parameterlisten erganzen den Vorgang.

Die Speicherplatze fur modul-lokale Variablen werden durch folgende einfache Vorgehensweise
angegeben: Jeder p-Code-Befehl, der auf eine modul-lokale Variable zugreift, ist (wie oben beschrie-
ben) markiert; anstelle der eingetragenen Speicherplatzadresse wird nun die Adresse eingetragen, die
sich als Summe aus der bisherigen Hohe des Laufzeitstacks der bis dahin gebundenen Programmteile
und der unter dem aktuellen Befehl angegeben (markierten) Adresse ergibt. Weitere Aktionen sind
nicht notig.

Fur die temporaren Laufzeitspeicherplatze auf dem Stack sind keine besonderen Aktionen
erforderlich, da sie Uber den Stackpointer adressiert werden. Lediglich die im p-Code vorgesehenen
Angaben Uber den Beginn und die berechnete Obergrenze der Hohe des L aufzeitstacks eines Blockes
— hier des Blockes, in dem das Modul deklariert ist —werden auf die aktuellen Werte korrigiert. Dies
geschieht in der Weise, daf3 fur den Beginn des Temporarspeichergebietes die Summe der Langen
der einzelnen Datensegmente und fir seine Obergrenze das Maximum aller bisher verarbeiteten
Obergrenzen eingesetzt wird.

Ausgabe des Bindersist ein (einziges) p-Code-Segment, in das die separat compilierten Komponen-
ten nun integriert sind. Dieses Segment entspricht einem Standard-p4-Code-Programm; die fur den
Bindevorgang benttigte Zusatzinformation ist beseitigt. Damit haben wir die vorgesehene Standard-
Schnittstelle erhalten.

Wir erlautern die Situation nach dem Binden eines externen Moduls an einem L aufzeitspeicherabzug
fur dasin Kap. 4 angegebene Beispiel (module STACK):
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U +
0-| | -- Beginn Mark Stack Part Bl ock #1
B +
1-|stat.link|
T +
2-|dyn. 1ink]
--------- +
3-|extr. SP |
B +
4-|ret.addr. | -- Ende Mark Stack Part Bl ock #1
T +
5-] | -- evt. vorh. Variablen des Bl ocks #1
: (bel egen i-4 Stackpl aetze)
| |
B +
i-| | -- Anfang Dat ensegnments des Mdul s STACK
T +
i +1-| | (Spei cherplatz fuer array STCK)
| |
B +
i +100| <top> | -- Speicherplatz fuer die nodul -1okal e
S IS + Vari abl e TOP
i +101]| | -- Beginn des Bereiches fuer tenporaere
R + G oessen
| |

Abb. 6.4: Belegung des Laufzeitstacks nach dem Anbinden eines Moduls (Beispiel STACK, vgl. Kap.$4.)

6.4.1.3 Zusammenfassung des Portier ungsaufwands auf der Generierungsmaschine.

Wir fassen den Ubertragungsaufwand auf der Generierungsmaschine zusammen; er gliedert sich (fir
die Ubertragung €ines generierten Compilers) in folgende Punkte:

1. Parametrisierung des PASCAL-m-Compilers mit den fur die Zielmaschine bendtigten
Angaben

2. Ubersetzung der generierten und benutzereigenen PASCAL-m-Moduln (und des
Hauptprogramm-Skel etts) nach p-Code.

3. Binden der separat Ubersetzten Komponenten zu einem vollstandigen, lauffahigen
Programm in Standard-p-Code

4.  Ubertragung des so erhaltenen p-Code-Programms auf die Zielmaschine

Zur Ubertragung des vollstandigen CGS sind die Schritte 2. bis 4. fir jede Komponente auszuf ihren;
die obigen Angaben in den Schritten 2. und 3. sind entsprechend zu andern.

6.4.2 Der Portierungsaufwand auf der Zielmaschine.

Wie schon angedeutet wird zur Portierung auf der Zielmaschine die Existenz einer p-Code-
Umgebung verlangt. Wir verstehen unter einer p-Code-Umgebung eine M oglichkeit zur Ausfihrung
eines p-Code-Programms auf einer Zielmaschine.

Diese p-Code-Umgebung kann erreicht werden:
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1. durch Interpretation des p-Code-Programms “generierter Compiler” auf der Ziel-
maschine; der dazu notwendige Interpretierer kann etwa in einer auf der Zielmaschine
vorhandenen hoheren Programmiersprache oder (dies ist wegen der Einfachheit des
Interpretierers leicht moglich) unter Verwendung einer vorhandenen Assembler-Sprache
erfolgen.

2. durch Assemblierung des p-Code-Programms “generierter Compiler” auf der Ziel-
maschine in Maschinen-Code der Zielmaschine.

3. durch eine Realisierung der p-Maschine auf der Zielmaschine etwain “Threaded Code’ -
Technik [Bel 73], eine (moglichst) ausgewogene Mischung der beiden oberen Anséze.

Die letztgenannte Moglichkeit ist insbesondere dann interessant, wenn auf der Zielmaschine starke
Beschrankungen hinsichtlich des zur Verfigung stehen Speicherplatzes vorhanden sind. Die erste
Moglichkeit kann wohl nur wahrend der Testphase eines portierten Compilers als sinnvoll angesehen
werden, oder aber dann, wenn der Compiler in eine Programmiersituation eingesetzt werden soll, wo
in der Regel kurze Programme Ubersetzt werden, also etwa in Programmierkursen. Methode 2 liefert
dagegen leistungsfahige Compiler, allerdings auf K osten eines hoheren Speicherplatzbedarfs.

Alle angegebenen Maglichkeiten eignen sich insbesondere fir die Entwicklung eines Laufzeit-
systems auf der Zielmaschine parallel zum eigentlichen Portierungsvorgang. Dabei kann je nach der
verwendeten Methode etwa ein Laufzeitsystem einer Anderen (hoheren) Programmiersprache
“mitverwendet” werden, bzw. Komponenten eines spracheigenen Laufzeitsystems entwickelt
werden, indem zunéchst die auf p-Code- Ebene bendtigten Telle installiert werden, die spéter als
Kern eines komplexeren Laufzeitsystems dienen konnen.

6.4.3 Eine Schatzung des Por tier ungsaufwands.

Der erforderliche Aufwand zur Portierung eines generierten Compilers ist also immer noch
betrachtlich. Zwar kdnnen die (wesentlicheren) Aufgaben auf der Generierungsmaschine automa:
tisiert vorgenommen werden, auf der Zielmaschine bedeutet die Installierung einer p-Code-Umge-
bung einen relativ hohen Aufwand. Demnach ergibt sich der notige Gesamtaufwand weitgehend
durch den Aufwand auf der Zielmaschine.

Schatzungen fur den Aufwand auf der Zielmaschine bewegen sich zwischen wenigen (Mann-) Tagen
[WeQ 72] und bis zu 2 Monaten [BaC 77]. Diese Werte decken sich mit eigenen Erfahrungen und
Ergebnissen an der Universitat des Saarlandes [BoH 78]; wesentlich fir geringen Ubertra-
gungsaufwand ist die (genaue) Kenntnis der Portierungs-Zielmaschine. Die angebenen Werte
beziehen sich auf die Ubertragung des ETH-PASCAL -p-Compilers und konnen als Grundlage fir
eine Schatzung des in unserem Konzept bendtigten Aufwands dienen; ist namlich eine Ubertragung
des PASCAL-m-Compilers moglich, so konnen alle Komponenten des Generator-Systems durch
diesen Compiler in p-Code Ubersetzt werden; durch die dann auf der Generierungsmaschine schon
vorhandenen Teile zur Interpretierung/Assemblierung kann das System auf der Portierungs-Zielma-
schine zum Laufen gebracht werden.

Speziell liegt zudem in unserem Konzept die Situation vor, da3 nach der Portierung eines generierten
Compilers alle generierbaren Compiler auf dieselbe Weise ohne zuséatzlichen Aufwand Ubertragen
werden konnen. Insbesondere ist die Ubertragung des Compiler-Generierenden Systems selbst
moglich, da alle System-Komponenten auf p-Code abgebildet werden konnen.

Auerden steht ein generierter Compiler nach seiner Erzeugung auf der Generierungsmaschine
unmittelbar als Cross-Compiler zur Verfligung, da dort eine p-Code-Umgebung nach einer der o.a.
Moglichkeiten existiert. Er ist somit lauffahig und kann Maschinen-Code fur die Zielmaschine
erzeugen. Ein Bootstrap (analog zur PASCAL-Portierung nach [NAJ 76]) ist allerdings nicht
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moglich, da der generierte Compiler nicht in Quellform (der zu Ubersetzenden Programmiersprache)
vorliegt.

Zuletzt soll auf die Situation eingegangen werden, die vorliegt, wenn auf der Portierungsziel-
maschine ein PASCAL-Compiler existiert. In diesem Fall ist (zumindest prinzipell) eine Ubersetzung

— eines (Standard-) p-Code-Interpretierers

— des PASCAL-m-Compilers

mithilfe des Zielmaschinen-PASCAL-Compilers (ohne Quelltext-Manipulation) moglich; stehen
diese Komponenten auf der Zielmaschine zur Verfugung, kann der eigentliche Generator bzw. ein
generierter Compiler durch sie auf der Zielmaschine installiert werden. Diese Vorgehensweise
ergabe eine wesentliche Verminderung des Aufwands auf der Zielmaschine.

Ein solcher Versuch kann dann erfolgen, wobei die in Kap. 3 angefilhrten Probleme zu beriick-
sichtigen sind?; insbesondere wird es im allgemeinen nicht moglich sein, ohne (als problematisch
angesehene) Eingriffe in die Quelltexte der Programme eine Ubersetzung auf der Portierungs-Ziel-
maschine zu erhalten. Eher wahrscheinlich ist eine erfolgreiche Ubersetzung des (Standard-) Inter-
pretierers und eine entsprechende Anpassung an die Zielmaschine, da es sich dabei um ein sehr ein-
faches Programm handelt; dadurch allein wurde sich der eigentliche Portierungsaufwand schon we-
sentlich verringern.

1. Diese Vorgehensweise ist haufig ausreichend, sie kann jedoch schon bei Ubergang zu einer neuen Compiler-Version versagen, wenn
Inkompatibilitaten zur Sprachdefinition bzw. zu dem in vorangehenden Versionen angenommenen Standard auftreten, vgl. Siemens
PASCAL-BS2000-Versionen 2.4 und 2.51!
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Kap. 7. Direkte Generierung der Standard-Compiler-Moduln in
Form von p-Code-Programmen.

In diesem Kapitel werden wir untersuchen, in welcher Weise eine direkte Erzeugung der Standard-
Compiler-Moduln in der von uns gewahiten zwischensprachlichen Form (p-Code) die Qualita des
erzeugten Codes verbessern konnte; als Qualitatskriterium verwenden wir dabei die Lange des er-
zeugten Codes. Wir werden Laufzeitgesichtspunkte nicht naher betrachten; sie wurden jedoch unter-
sucht und beriicksichtigt und wir vermuten, daf3 das Laufzeitverhalten der nach den beschriebenen
Verfahren erzeugten Compiler-Komponenten im allgemeinen eher gut ist.

Die direkte Erzeugung erscheint sinnvoll, wenn man sich daran erinnert, wie der Generierungsabl auf
in POCO nach der bisherigen Darstellungsweise vorliegt: Die (Teil-) Generatoren des (eigentlichen)
Generators erzeugen Komponenten eines Compilers in der Form von PASCAL-m- Quelltext; diese
werden anschlieBend durch den PASCAL-m-Compilers auf die Portierungsschnittstelle p-Code abge-
bildet.

Die somit bisher in POCO redlisierte Vorgehensweise hat damit jedoch die folgenden grundsatz-
lichen Nachteile:

1. Der Generierungsaufwand wird erhoht, daeinem Lauf des (eigentlichen) Generators stets
ein Lauf des PASCAL-m-Compilers nachgeschaltet sein mup.

2. Wegen der PASCAL-m-Compiler verwendeten relativ einfachen und starren Code-
Generierungsschemata, die im wesentlichen auf der Organisation des Compilers as 1-
Pass-Compiler beruhen, dessen recursive-descent Parser die Code-Generierung steuert,
ist die Qualitat der generierten Compiler-K omponenten mangel haft.

3. Im Code, wie er durch Ubersetzung einer PASCAL-m-Quelle entstent, sind Instruktionen
(bzw. Instruktionsfolgen) enthalten, die zu Laufzeitfehlern fUhren konnen; erforderlich
ist jedoch (gerade bei generierten Komponenten) eine qualifizierte Fortsetzung des Pro-
grammablaufs mit Diagnose-Information fir den Benutzer.

4. Das strenge Typkonzept von PASCAL behindert die Generierung mancher sinnvollen
Compiler-Komponenten, z.B. Keller mit unterschiedlich komplexen Typen. Es zeigt sich,
daB das Typkonzept, das Programmierfehler verhindern soll, fur ein (als korrekt be-
kanntes Generierungsverfahren) zu limitierend ist.

Zur Losung dieser Probleme gibt es nun folgende M oglichkeiten:

1. Verbesserung der Code-Generierung innerhalb des PASCAL-m-Compilers

2. Nachschalten eines p-Code zu p-Code-Optimierers (etwa der Art des OPTIMA-Systems
[Wis 83])

3. Verlagerung der p-Code-Generierung auf die Ebene des eigentlichen Generators.
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Grundsétzlich 1agen die beiden ersten Moglichkeiten nahe, da sie gleichzeitig auch die Qualitat der
benutzereigenen Compiler-Teile verbessern konnten; Methode 2 wurde alerdings die Erweiterung
des Systems um eine zusétzliche Komponente bedeuten. Wir erwarten jedoch eine wesentlichere
Verbesserung des generierten Codes durch die Verwirklichung der letzten Moglichkeit, gerade bei
den Kern-Bestandteilen eines Compilers bei gleichzeitiger Reduzierung des gesamten Generie-
rungsaufwands.

Diese Verbesserung der CodeQualitéat bei einer Verlagerung der p-Code- Erzeugung auf die Ebene
des eigentlichen Generators ist zu erwarten, wenn man folgendes beriicksichtigt: Bei der direkten
Generierung von p-Code auf Generator-Ebene konnen Informationen verwendet werden, die dem
Generator, nicht jedoch dem Compiler bei der Ubersetzung eines erzeugten PASCAL-Quelltexts zur
Verfligung stehen. Insbesondere verfiigt der Generator Uber die Information, da3 etwa eine Parser-
Tabelle generiert werden soll.

Ein (sehr) guter, optimierender Compiler miPte diese Tatsache erst erkennen und sich in einer
(idealen) Musterbibliothek die speziell geeigneten Codegenerierungs-Schemata besorgen, die zudem
anhand von Parametrierungsdaten ausgewahlt werden mipten. Abgesehen von der prinzipiellen
Frage, ob dies Uberhaupt moglich ist, bedeutete diese Vorgehensweise einen hohen Rechenzeit-
bedarf. Es liegt daher nahe zu vermuten, daf3 sich die unmittelbare p-Code-Generierung vorteilhaft
auswirken mipte. Diesen Ansatz werden wir nun genauer untersuchen.

Auf Generator-Ebene stehen folgende globale Informationen zur Verfigung:

— esist bekannt, welche Tabellen zu generieren sind (Systemzeit und Generierungs-
zeit)

— die Struktur der zu generierenden Tabellen ist bekannt (Systemzeit und Generator-
zeit)

— die Zielmaschine (p-Maschine) und ihre speziellen Eigenschaften sind bekannt
(Systemzeit)

Insbesondere 1803t sich die Tatsache ausnutzen, daf3 auf Generator- Ebene (im wesentlichen) ale
Informationen schon fir die Code-Erzeugung zur Verfigung steht, wahrend ein Compiler in vielen
Fallen erst umfangreiche Neuberechnungen durchfihren muf3. Auperdem ist die technische Realisie-
rung der Code-Erzeugung wegen der starken Orientierung des POCO-Generators an den PASCAL-
m-Compiler einfach.

Zusétzlich erlaubt die vorgesehene Generierung von p-Code auf Generator-Ebene die geeignete
Behandlung folgenden Problems, das sich nach der Definition von p-Code (bzw. der p-Maschine)
ergibt: in p-Code gibt es (abgesehen von Strings) keine Moglichkeit der Darstellung strukturierter
Konstanten. Die naheliegende Losung zur Behandlung der generierten Tabellen (ihre Ablage als
feste Datensegmente in den p-Maschinen-K onstantenspeicher) ist daher ohne Anderung von p-Code
nicht moglich. Es mup also eine andere Moglichkeit gefunden werden, die eine (giinstige) Umset-
zung in p-Code erlaubt; diese kann nur darin bestehen, die Tabellen in Code-Form auszudriicken.

Diesen Ansatz wollen wir nun verfolgen und firr die generierten Parser und das Attribut-
Behandlungs-Modul geeignete Schemata entwickeln, die eine moglichst gunstige Darstellung fir
diese Komponenten auf p-Code-Ebene ermoglichen. Beim Parser werden wir uns auf die Darstellung
der Behandlung der ACTION-Tabelle beschranken, da die der GOTO-Tabelle (weitgehend) analog
erfolgen kann; die hier gewonnenen Ergebnisse lassen sich (wegen des gewahlten Generierungs-
verfahrens) unmittelbar auch auf die generierten Scanner Ubertragen.

Generell ist jedoch folgendes zu beriicksichtigen: Die im weiteren vorgeschlagenen Verbesserungen
der Qualitat der erzeugten Compiler-Komponenten miissen sich (wegen unseres Portabilitats-An-
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spruchs) auf die Moglichkeiten der gewahlten Darstellungsform — also eines p-Code-Programms —
beziehen; es kdnnen also nicht solche Verbesserungen vorgenommen werden, die etwa eine Verrin-
gerung des Platzbedarfs der Parse-Tabelle mittels Daten-Komprimierung auf Bit-Ebene erzielen. Die
nach unserem Verfahren erreichbaren Tabellengropen sind daher sicherlich schlechter as bei den
eben angesprochenen, jedoch Uberwiegt hier der Anspruch auf Portabilité.

7.1 Direkte Generierung der Parse-Tabellen in Form von p-Code-
Segmenten.

Wir gehen nun auf die direkte Umsetzung der Parser nach p-Code auf Generator-Ebene genauer ein;
ohne weitere Erwahnung gilt, da3 die generelle Struktur der generierten Parser wiein Kap. 5.3.2 an-
gegeben beibehalten wird; dies gilt speziell fur die Strukturierung des Zugriffs auf die Tabellen in
der Form von Prozeduren innerhalb des Parser-Moduls. Die folgenden Betrachtungen betreffen
daher nur die interne Struktur dieser Prozeduren; auf den Parser-Driver gehen wir nicht ein.

Wir gehen von einer intern vorliegenden Form der Parse-Tabelle aus; man beachte, daf3 die Parse-
Tabelle durch Optimierungen auf hoherer Ebene auf die guinstigste Form gebracht worden ist. Die
Parse-Tabelle stellt sich a's diinnbesetzte Matrix dar (wir beschranken uns auf die Behandlung der
ACTION-Tabelle), siehe Bild 7.1:

Ter m nal synmbol e
States| tO t1l t] tk ... tm
------ e
0 sl s4 re
1 r3 acc
i r4 r4
N s10
o e m e e e e e e e e e e e e e e e — - +

Abb. 7.1: Darstellung der ACTION-Tabelle in Matrix-Form.

(si := shift-Aktion nach State Nr.i

j := reduce-Aktion, Regel Nr.j

acc ;= accept (reduce Regel Nr.0;

die Licken der Matrix enthalten error-Eintrage)

In der ACTION-Tabelle ist fir jeden Zustand (State) des Parsers eingetragen, welche Aktion der
Parser-Driver auszufhren hat. In der Praxis ist es notig, zusatzliche Informationen, wie etwa die
Lange der rechten Seite einer Regel oder die Regelnummer selbst (sie wird zum Anstofen der
Semantikberechnung benotig), mitzufhren.

Fur jeden State erfolgt die Auswahl der korrekten Parser-Aktion in Abhangigkeit vom nachsten
Zeichen der Eingabe, dem Lookahead-Symbol; dieses wird von Scanner gelesen und tber die
Variable KCODE (=Klassencode des gelesenen Terminal-Symbols) dem Parser zur Verfiigung ge-
stellt.
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Unsere Aufgabe ist also, eine moglichst vorteilhafte Darstellungsform fir die in der Matrix ent-
haltene Information auf p-Code-Ebene zu finden. Unter Beriicksichtigung der oben geschilderten
Probleme der Darstellung von strukturierten (nicht-elementaren) Konstanten miissen wir so vorge-
hen, daf3 wir eine Abbildung der konstanten Tabelle in eine moglichst giinstige Programm-Struktur
auf p-Code-Ebene anstreben.

Wir werden dabei im einzelnen folgende Ansétze verfolgen:

1. Unmittelbare Umsetzung der Analyse-Matrix in “naheliegende” Kontroll-Strukturen,
und deren effiziente Darstellung in p- Code.

2. Verwendung von Verfahren, die eigentlich zur Erzeugung kompakter Tabellen dienen,
als Hilfskonstruktion fir eine glinstigere Umsetzung in p-Code-Programme.

3. DieDarstellung der Tabellen als Felder bei optimierter Realisierung der Vorbesetzung.

Alle Ansétze erfordern die Angabe von Schemata von geeigneten Code-Sequenzen, in denen die (auf
p-Code-Ebene) gewiinschte Darstellung beschrieben ist, auch dann wenn (nach Ansatz 3) eine
tabellen-ahnliche Struktur anzulegen ist. Die im folgenden verwendeten Bezeichnungen Programm-
Struktur und Tabellen-Struktur dienen nur zur Unterscheidung der verwendeten Ansaze zur Darstel-
lung in p-Code. Die fir die verschiedenen Anséatze entwickelten Gesamt-Schemata werden wir
M ethoden nennen. Wir gehen nun auf diese Moglichkeiten naher ein.

7.1.1 Unmittelbare Umsetzung der ACTION-Tabellein ein programm-
strukturiertes p-Code-Segment.

Als ersten Ansatz wollen wir die Moglichkeit verfolgen, die in der Matrix enthaltene Information
unmittelbar in einem p-Code-Programm darzustellen. Dieser Vorgehensweise liegt ein Vorschlag
von [AhJ 74] zugrunde; sie kennzeichnet insbesondere die Tatsache, da3 (zunachst) die Tabellen-
daten und der Zugriff darauf kombiniert sind.

Die naheliegende und zudem laufzeiteffiziente Kontrollstruktur, die sich fir eine Verwendung anbie-
tet, ist eine Sprungtabelle; sie erlaubt einen indizierten Zugriff auf Programmspei cher-Positionen und
ist einem indizierten Feldzugriff auf einer Datenspeicher-Position vergleichbar. Auf PASCAL-Ebene
1863t sich die Verwendung einer Sprungtabelle durch ein case-Statement ausdriicken. Fur unsere An-
wendung |86t sich daher fir die Umsetzung der Tabelle Schema 7.1 angeben:

case AKTSTATE of

0 :
1:
i . case KCODE of
kc j1 : action := aq;
kc jn . action := ajjn;
el se : begin
action := error;
state := error_state;
end;
end;
N :

end;

Schema 7.1: (Naive) Programmstruktur fir die ACTION-Tabelle in PASCAL-Notation.
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Nach dieser Konstruktion sprechen wir auch von einem “&aueren” case-Statement (Uber die Parser-
Zustande, also die Zeilen der ACTION-Matrix) und “inneren” case-Statements (Uber die Look-
ahead-Symbole, also Uber die Spalten der Matrix) fur jeden Parser-Zustand. Eine naheliegende
Verbesserung ergibt sich dadurch, daf3 identische “innere’ case-Statements nur einmal in Code u-
mgesetzt werden und Uber die Sprungtabelle des " auferen” case-Statements erreicht werden.

Wir wollen nicht auf weitere Verbesserungsmoglichkeiten eingehen, die auch bei Generierung von
PASCAL-Quelltext zu besserem Code filhren wurden, sondern konzentrieren uns auf die Moglich-
keiten, die sich bei direkter Code-Generierung ergeben. Das allgemeine Schema fiir die Ubersetzung
eines case-Statements, das typischerweise von PASCAL-Compilern verwendet wird, 1863t sich
folgenderma3en angeben:

o m e e e oo o +
| berechne Wert | -- lade Wert des Sprungi ndex
| der case-expr.| auf den p- Maschi nen- St ack
o m e e e e oo +
(1) UP L cv -- Sprung zu Case-Verteiler

L cO
o m e e e oo o +
| Code fuer | -- Anwei sungsf ol ge zur
| Case-Label 1 | O-ten case-Variante
o m e e e e e oo +
WP L exit

L cl

L cn
S +
| Code fuer | -- Anwei sungfol ge zur
| Case-Label n | n-ten case-Variante
oo +
UJpP L exit

L cv
CHKIi  m n max -- Test ob expression in range
DECi nmn Nor mi erung auf untere G enze
XJP L tab -- indizierter Sprung

L tab
UP L cO -- Sprungtabelle
UJpP L cn

L exit

Schema 7.2: p-Code-Struktur fir case-Statement nach Schema 7.1.

Bel einer Darstellung der Analyse-Matrix in der von uns in Schema 7.1 vorgeschlagenen Form
besteht der gesamte Code also (bei Ubersetzung durch einen PASCAL-Compiler) aus einer (entspre-
chend der Ineinanderschachtelung von inneren und auPerem case-Statements) verschachtelten
Anwendung von Schema 7.2; dies ergibt die Code-Struktur von Bild 7.2.
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T + -- das aeussere case- St at enent
Foa e + unf asst den ges. erzeugten
| +------ + | Code
| +------ + |
| |
| |
| |
T +
UIP L exit
T +
| +------ + | -- jedes innere case-Statenent
| +------ + | “ent hael t" Sprungtabelle
| | und Anwei sungsf ol gen
| |
| |
T +
WP L exit
Fom e - +
| e + |
NESEEEEE + |
| |
| |
| |
TSR +
WP L exit
Fom e - +
| Sprung- |
| Tabelle |
| des |
| aeusseren|
| case- |
| statenent|
S +

e +

L exit

Abb. 7.2: Struktur des geradlinig erzeugten Codes zur Darstellung der ACTION-Tebelle

Wie man leicht erkennt, ist diese Form des generierten Codes nicht glinstig; es ergeben sich im
einzelnen folgende Kritikpunkte:

1. Das Schema 7.2 ist unvorteilhaft, da es zu sehr an den Erfordernissen einer 1-Pass-
Compilierung (im PASCAL-Compiler) orientiert ist; speziell: die Sprungtabelle kann erst
dann angelegt werden, wenn ale Sprungziele bekannt sind, dies erfordert den Sprung (1)
Uber die Anweisungsfolgen.

2. Spezidl fur die inneren case-Statements ergeben sich Lange jedoch nur dinnbesetzte
Sprungtabellen; sie ergeben sich nach Konstruktion der Sprungtabellen als Vektor nach
dem “Muster” einer Zeile der Analyse-Matrix.

3. Die Schachtelung des Schemas 7.2 fuhrt (ebenfalls wegen den Erfordernissen der 1-
Pass-Compilierung) zu unnotigen Sprungketten; sie erhdhen nicht nur den Programm-
speicherbedarf, sondern auch die Laufzeit eines generierten Parsers.
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4. Be ener einfachen, verschachtelten Anwendung von Schema 7.2 sind in den inneren
case-Statements (nahezu) identische Codestiicke enthalten, die unnatigerweise mehrfach
erzeugt werden.

5. Einige Instruktionen des Codes nach Schema 7.2 konnen (nach Konstruktion der p-
Maschine) zu Laufzeitfehlern fuhren; dies muf3 natirlich vermieden werden.

6. Die Anweisungsfolgen, die zu den inneren case-Statements gehoren, enthalten nur die
Zuweisungen der Tabellen-Information an (Parser-lokale) Variablen. Bei Verwendung
von Schema 7.2 sind die dazugehorigen Code-Sequenzen jedoch mehrfach enthalten;
eine wiinschenswerte I solierung kann bei Quellcode-Erzeugung nicht in ginstiger Weise
vorgenommen werden.

Eine direkte Umsetzung der generierten Tabellen in p-Code auf Generatorebene sollte nun erfolgen,
da3 gerade diese Probleme vermieden werden. Dies sollte zu einer wesentlichen Verbesserung des
Codes fuhren. Fir diese direkte Code-Erzeugung wollen wir nun ein besseres Generierungs-Schema
entwickeln.

Wir unterscheiden in der folgenden Betrachtung generell zwischen dem Zugriff auf die Matrix-
Positionen (d.h. der Auswahl der korrekten Position der Analyse-Matrix) und der Zuweisung der dort
eingetragenen Information; eine solche getrennte Behandlung ist nach obigen Bemerkungen
sinnvoll. Wir gehen nun zunéchst auf die Informationszuweisung genauer ein, die hier entwickelten
Schemata werden auch bei der in Kap. 7.1.2. vorgestellten Methode Verwendung finden. An-
schlieBend beschreiben wir die Organisation des Zugriffs genauer; hier wird besonders auf die
Entwicklung geeigneter Schemata fir die inneren case-Statements Wert gelegt.

Wir verwenden in den angegebenen p-Code-Sequenzen folgende Notation:

<NAME> steht fir eine Adresse, die einem Objekt mit der Benennung NAME
zugeordnet ist

(NAME) bezeichnet den Wert einer Variablen mit der Benennung NAME

name bezeichnet den Wert einer Konstanten

Wir verzichten auf eine genauere Darstellung von Besonderheiten des p-Code-Instruktionssatzes und
verwenden daher Pseudo-Instruktionen wie “lade” und “speichere’; soweit mnemonisch korrekte p-
Code-Instruktionen verwendet werden, werden sie grop geschrieben (etwa LDCi, i ist Typ-Indikator
fur integer). Ansonsten verweisen wir auf die tabellarische Zusammenstellung der p-Code-
Instruktionen in Anhang A.

7.1.1.1 Direkte Generierung von Zuweisungen der Information der Analyse-Matrix.

Nach einer Selektion der Position der Analyse-Matrix muf die dort eingetragene Information
Parser-lokalen Variablen zugewiesen werden. Die dazu erforderlichen Code-Sequenzen haben
folgendes Aussehen (wir gehen nicht auf die errorskip-Aktion ein, die eine Sonderrolle spielt, der
shift-reduce-Fall ist analog zur reduce-Aktion):

fur eine shift-Aktion

spei chere <AKTION> -- speichere in Variable ACTI ON
LDCi [ -- lade State-Nr. i

spei chere <AKTSTATE>-- speichere in Variabl e AKTSTATE
UJP L exit

LDCi shift -- lade Aktion-Kennung
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fur eine reduce-Aktion:

LDCi reduce -- lade Aktion-Kennung

spei chere <AKTI ON> -- speichere in Variable ACTI ON
LDCi ] -- lade Regel -Nr. |

spei cher <AKTREGEL> -- speichere in Variabl e AKTREGEL
LDCi I -- lade Lnge der rechten Seite
spei cher <AKTLAENGE> -- speichere in Variabl e AKTLAENGE
LDCi nt -- lade Nr. des zug. Nonterm nals
spei cher e <AKTNONT> -- speichere in Variabl e AKTNONT
UJpP L exit

Der KontrollfluB durch den Code zur Realisierung der Tabelle wird so geregelt, da3 jedes
Durchlaufen des Codes zu einer dieser Code-Sequenzen filhren mup; danach kann die Code-Sequenz
Uber das Label LSexit verlassen werden. Wird der Tabellencode mit einem unzul assigen Wertepaar
(AKTSTATE,KCODE) betreten, so mu3 ein Fehler durch die error-Aktion an den Parser-Treiber
signalisiert werden:

error-Aktion:

LDCi error -- lade Kennung f)r error-Aktion
spei chere <AKTI ON>
uipP L exit

Die Situation auf Generator-Ebene ist nun die, da3 fur alle verschiedene Eintrage der Aktions-
Matrix genau eine Code-Sequenz erzeugt werden kann; die Sequenz fur die error-Aktion braucht
dartiberhinaus nur einmal erzeugt zu werden, dawir sie nur zum Signalisieren und nicht zum Identi-
fizieren eines Fehlers benotigen (die Behandlung eines Fehlers erfolgt in einer errorskip-Aktion wie
in Kap 5.3.2. gezeigt).

Eine solche mit einer bestimmten Parse-Aktion verbundene Befehlsfolge wird auf p-Code-Ebene
durch ein eindeutiges Label identifiziert, wodurch eine Adressierung an alen Stellen der Zugriffs-
Befehlsfolge ermoglicht wird.

Eine geringfugig verbesserte Form der oben angebenen Schemata ergibt sich durch geeignete
Zusammenfassung gemeinsamer Code-Teil-Sequenzen unter zusétzlicher Ausnutzung der Stack-
Architektur der p-Maschine; die Stack-Architektur erlaubt es namlich, die bendtigten Lade- und
Speicherbefehle zu trennen und letztere (je nach Aktionsklasse) zu isolieren. Man erhalt damit
folgende Schemata:

fur eine shift-Aktion:

L shift i
LDC i -- |ade State-Nr.
WP L shift

fr eine reduce-Aktion:

L reduce j
LDG | -- lade Regel -Nr.
LDCG | -- lade Lnge der rechten Seite
LDCi nt -- lade Nonterm nal - Nr.

WP L reduce

mit :
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L shift
spei chere <AKTSTATE> -- Speichern der State-Nr.
LDCi shi ft
spei chere <AKTI ON\> -- Aktionsdefinition "shift"
wP L exit
und:

L reduce
spei chere <AKTNONT> -- Speichern Nonterm nal - Nr.
spei chere <AKTLAENGE> -- Speichern Lnge der recht. Seite
spei chere <AKTREGEL> -- Speichern Regel - Nr.
LDCi reduce
spei chere <AKTI ON> -- Aktionsdefinition "reduce"
uJp L exit

Schema 7.3: Informationszuwei sung unter Ausnutzung der p-M aschinen-Stack-Architektur.

Eine weitere (marginale) Verbesserung ergibt sich durch geeignetes Zusammenfassen von Kompo-
nenten und weiteres Ausnutzen gemeinsamer Teile unter Beachtung der Stackarchitektur der p-
Maschine:

L error
LCDi error
UJP L store

L shift
spei chere <AKTSTATE> -- Speichern der State-Nr.
LDCi shi ft
uJpP L store

L reduce
spei chere <AKTNONT> -- Speichern Nonterm nal - Nr.
spei chere <AKTLAENGE> -- Speichern Lnge der recht. Seite
spei chere <AKTREGEL> -- Speichern Regel -Nr.
LDCi reduce
UuJpP L store

L shift_reduce
spei chere <AKTNONT> -- Speichern Nonterm nal - Nr.
spei chere <AKTLAENGE> -- Speichern Lnge der recht. Seite
spei chere <AKTREGEL> -- Speichern Regel -Nr.
LDCi shi ft_reduce

L store
STRi <AKTI ON> -- Speichern Aktionsdefinition

L exit

Schema 7.4: Gemeinsames Code-Segment fur das Abspeichern.

Der bei einer Erzeugung von Code gemd3 der angegebenen Schemata insgesamt benttigte Code
ergibt sich damit zu:

2* |shift-Aktionen| + 4 * |reduce-Aktionen| + 12
Befehle.

7.1.1.2 Geeignete Schemata fur den Zugriff auf Analyse-Matrix-Paositionen.

Wir gehen nun auf die Generierungs-Schemata ein, die eine ginstige Darstellung des Zugriffs auf
eine Position der Analyse-Matrix ermoglichen sollen. Eine erste Verbesserung ergibt sich bel der
Umsetzung in p-Code auf Generator-Ebene dadurch, daf3 stets bekannt ist, zu welchem Ziel ein
Sprung aus einer Sprungtabelle fiihren muf3 und ebenso die Lange jeder anzulegenden Sprungtabelle.
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Wir konnen daher ein KontrollfluB-Schema angeben, das speziell die unndtigen Sprungketten
Uberfliissig macht; das vorgeschlagene Schema vereinfacht gleichzeitig die Code-Erzeugung, indem
Teilaufgaben nacheinander und nicht mehr verschachtelt bearbeitet werden konnen. Diese Entzer-
rung a3t sich durch Bild 7.3 veranschaulichen.

Da wir auf Generator-Ebene alle Sprungziele kennen, kdnnen wir Schema7.2 in eine gunstigere
Form Uberfhren, indem wir den dort erforderlichen Sprung Uber die verschiedenen Anweisungsfol-
gen streichen und die Sprungtabelle unmittelbar erzeugen; wir erhalten das verbesserte Schema 7.5a.

Wir bendtigen also nicht mehr den Sprung uber die Anweisungsfolgen (diese sind in den Zuwei-
sungssequenzen isoliert) und ebenfalls nicht mehr den Riickkehrsprung aus den inneren case-State-
ments, da wir den KontrollfluB linearisiert haben. (Wir verwenden weiterhin die Bezeichnungen
“auPeres’ und “inneres’ case-Statement, obwohl wir eigentlich nur noch die Sprungtabelle verwen-
den werden.)

Ebenso entfallen die eigentlichen Anweisungsteile, da sie a s feste Befehlsfolgen (fir die Zuweisung
von Tabelleninformation) erzeugt werden; von der case-Statement-Struktur wird also tatsachlich nur
noch die Sprungtabelle und deren Verwaltung bendtigt.

|
| case-
| Statenent
|

| Sprung-
| Tabelle
--] Vv

i nneres
case-
St at enent

Spr ung-
Tabel I e ---> AusSpr)nge zur fest generierten

|
\% I nf or mat i ons- Zuwei sungs- Sequenz

i nneres
case-
St at enent

| Sprung-
| Tabelle
\%

Abb. 7.3: KontrollfluB-Schema furr den Zugriff auf Analyse-Matrix-Positionen.
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| berechne Wert |
| der case-expr.|

o - +
L cv
CHKIi  m n max -- Test ob expression in range
DECi nn -- Norm erung auf untere G enze
XJP L tab -- indizierter Sprung
L tab
UJP L cO -- Sprungziele sind
: i nnere case-Statenments bzw.
: Zuwei sungs- Sequenzen
UJP L cn

Schema 7.5a; Verbesserte Code-Struktur firr das case-Statement. 1

Wir gehen nun ndher auf die Struktur des Codes zur Verwaltung des case-Statements ein. Hier wird
eine korrekte Adressierung der Sprungtabelle errechnet; wir haben folgende Code-Sequenz:

| ade ( KCODE) -- lade den Sprungi ndex

CHKi m n nmax -- ueberpruefe, ob Wert im zul ssigen
Intervall 1iegt

DEC nin -- normalisiere auf untere Grenze

des Sprungintervalls

Fur innere und auPere case-Statements gilt, da3 der Wert der case- expression dem Wert einer
Variablen (namlich AKTSTATE bzw. KCODE) entspricht. Der CHK-Befehl Uberprift, ob dieser
Wert im zulassigen Intervall min..max der Sprungtabelle liegt. Durch DECi erfolgt eine Normali-
sierung auf die untere Grenze der Sprungtabelle, also eine Reindizierung auf das Intervall 0..(max-
min); DECi ist nicht nétig, falls min=0.

Betrachten wir den CHK-Befehl genauer; seine Verwendung ist problematisch, da eine Verletzung
der Bereichsbedingung zu einem Laufzeitfehler fuhrt. Wir miissen ihn daher durch eine Befehlsfolge
ersetzen, der eine qualifizierte Fortsetzung des Programms ermoglicht, etwa durch eine Abfrage der
Form

if (KCODE >= min) and ( KCODE<=max) then ...
Dies ergibt folgende p-Code-Sequenz:

| ade ( KCODE)

LDCG mn

CEQ -- KCODE >= mn
| ade ( KCODE)

LDC  max -- KCODE <= max
LEQ

AND

FJP L error -- Fehler!

Bel direkter Generierung von Code 183t sich dieses Schema verbessern, indem wieder die Stack-
Architektur der p-Maschine ausgenutzt wird: wir konnen die lade (KCODE)-Befehle an den Beginn
der Zugriffsequenz (vor das aufere case-Statement) verlagern; die geladenen Werte bleiben auf dem
p-Maschinen-Stack vorhanden, bis sie durch die Abfragenfolge bzw. bei der Verwendung als
Sprungindex “verbraucht” werden. Diese Code-Sequenz kann also in allen inneren case-Statements
eingespart werden.

Diese Verlagerung ist speziell unproblematisch durch die Organisation des Tabellen-Codes as
Prozedur; werden etwa zuviele Werte von KCODE auf den p-Maschinen-Stack geladen, so werden
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diese beim Verlassen der Prozedur durch Freigabe des zugehorigen Stackrahmens aus dem Stack
entfernt.

Somit ergibt sich folgendes Schema:

| ade ( KCODE) -- Fol ge von Lade- I nstruktionen
: vor aeusserem case- St at enent
| ade ( KCODE) i dentisch fuer alle inneren

case- St atenents

-- (eigentl.) Verwal tungssequenz

LDCi mn -- KCODE >= m n?
CGEQ
LDC  max -- KCODE <= max?
LEQ
AND

FIP L error

Schema 7.5b: Verwaltungsteil der inneren case-Statements.

Die Anzahl der bendtigten lade (KCODE)-Instruktionen ist hier fest, sie kann jedoch stets (s. unten)
in Abhangigkeit von den verwendeten Schemata berechnet werden.

7.1.1.3 Spezielle Code-Schemata fur dasinnere case-Statement.

Im folgenden Abschnitt gehen wir genauer auf die Erzeugung von Code-Segquenzen zur Darstellung
der inneren case-Statements ein. Diese Betrachtung ist notwendig, da die generelle Vorgehensweise
der Anlage eines case-Statements zur Darstellung jeder Zeile der Analyse-Matrix zu starr ist.

Betrachten wir nochmals die allgemeine Form der Sprungtabelle:

XJP L tab -- indizierter Sprung
L tab

UP L cO --  Sprungtabel |l e

UP L cn

Die Semantik der XJP-Instruktion ist so definiert, da3 der Wert der case-expression auf den Inhalt
des Befehlszahlers (PC) addiert wird; damit ergibt sich als nachster auszufiihrender Befehl einer der
unter L t ab eingetragenen Spriinge.

Diese Form ist fur die Darstellung des auperen case-Statements nach unserer Konstruktion sehr
elegant: zu jedem Parser-Zustand gibt es eine entsprechende Zeile der Analyse-Matrix, die entstan-
dene Sprungtabelle ist daher dichtbesetzt. Fir die inneren case-Statements gilt dies nicht, da sich
die Matrix-Zeilen gerade dadurch auszeichnen, da3 sie dilnnbesetzte Vektoren sind (error-Eintrage
werden als Lucken betrachtet). Die unmittelbare Umsetzung einer Matrix-Zeile in die Form einer
Sprungtabelle liefert daher:



Spezielle Code-Schemata fir das innere case-Statement. 101

XJP L tabi
L tabi

UP L aij1l
WP L error
U]P L error
UP L aij2
WP L error
U.JP L error
UP L aij3

Vergleicht man diesen Code mit der entsprechenden Matrix-Zeile, so ergibt sich folgendes Bild:

S oo oo oo +

[ 11111111 aij1]
Fome e e S

Durch die Eingangsabfragefolge im Verwaltungsteil eines case-Statements werden die schraffiert
gezeichneten Eintrage der Zeile erfaPt; eine Sprungtabelle wird nur fir das Intervall aij..aij, an-
gelegt, jedoch ohne Berlicksichtigung der internen Struktur des Intervalls. Da eine Sprungtabelle
jedoch den gesamten Bereich umfassen muf3, in dem definierte Eintrége liegen, ergeben sich Lange
Sprungketten mit vielen Fehlerausgangen.

Diese einfache Form der Code-Erzeugung bedarf daher dringend einer Verbesserung; es ist klar, daf3
die Erzeugung und die Form einer Sprungtabelle abhangig sein muf3 von der Lange des zu beriick-
sichtigenden Zeilenbereichs und dessen interner Strukturierung. Eine Sprungtabelle erlaubt zwar
den laufzeitgiinstigen Zugriff auf Matrix-Elemente, ihre Verwendung fir unsere Anwendung ist
jedoch nur sinnvoll, wenn das Verhdtnis Laufzeitvorteil zu Programmspeicheraufwand vertretbar
bleibt. Wir geben ein weiteres Beispiel zur Veranschaulichung des Problems:

case KCODE of

200,
201,
205 :

end;

Beispiel 7.1: Duinnbesetzte Sprungtabelle.

Die Ubersetzung dieses Code-Segments ergibt eine Sprungtabelle der Lange 204, in der lediglich 9
Spriinge “bendtigt” werden; diese Situation ist einigermafen typisch bei unserer Anwendung.

Eine Alternative zur Anlage einer Sprungtabelle besteht in der Generierung von Code in der Form
einer linearen Kette von Abfragen. Fir eine solche Abfrage 18t sich folgendes Code-Schema
angeben:
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| ade ( KCODE)

LDC terml -- lade Nr. eines Term nal ssynbol s
al s Vergl ei chswert

NEQ

FJP L actionl -- bei Uebereinstimung Zuwei sung

der entsprechenden |Information

Am Ende der Abfragekette wird ein zusétzlicher Sprung zur Zuweisungssequenz der error-Aktion
benttigt. Wie schon angegeben, konnen die lade-(KCODE)-Instruktionen vorgezogen werden, pro
Abfrage werden nur noch 3 p-Code-Befehle bendtigt. (Auf Generator-Ebene ist die Lange der
langsten Kette bekannt, damit auch die Anzahl der maximal bendtigten Lade-Befehle.)

Fur die Darstellung einer Matrix-Zeile werden bei Verwendung obigen Schemas also
3* |Zeilen-Eintrage] + 1

p-Code Befehle benttigt; dies ergibt fur die Darstellung des case- Statements aus Beispiel 7.1 nur 28
Befehle.

Als Kompromi3 zwischen der Anlage der Laufzeit-ginstigen, jedoch langen Sprungtabelle und der
Verwendung des Schemas fur eine Abfragekette schlagen wir eine geeignete Partionierung der
Sprungtabelle vor. Die hier vorgestellte Vorgehensweise entspricht dem in [HeM 82] beschriebenen
Verfahren und wurde unabhangig davon entwickelt.

Wie leicht erkennbar, zerfdlt die normalerweise fur Beispiel 7.1 anzulegende Sprungtabelle in drei
deutlich unterscheidbare Komponenten. Wiinschenswert ware nun, eine solche dunnbesetzte Sprung-
tabelle in Teiltabellen aufzuteilen, deren getrennte Realisierung als Sprungtabellen eine insgesamt
gunstigere Darstellung auf Code-Ebene ermoglicht.

Die Vorgehensweise ist nun die, daf3 (ausgehend von einer sich fur eine gegebene Matrix-Zeile
ergebende Sprungtabelle) eine geeignete Partionierung der Form

(i.Ky) (ipKy) ... (in-Ko)

gesucht wird; dabei steht (i;..k;) fur ein Intervall der urspriinglichen Sprungtabelle. Eine Partition ist
(bei dem Ziel einer minimalen Code-Lange) dann geeignet, wenn die Differenz i;,; —k; groper ist as
die Anzahl der sonst erforderlichen Fehler-Ausspriinge (in der Ausgangs-Sprungtabelle) abziglich
der zur Verwaltung (also Auswahl der Partition, Verwaltungsteil einer zuséatzlichen Sprungtabelle)
notigen Befehle.

Der Zugriff auf die fur die Partionen anzulegenden Sprungtabellen 1803t sich leicht hbhenbal anciert-
baumartig in Code Uibersetzen, indem zunéachst Code fir das mittlere Element der Partiondiste, dann
Code fir das mittlere Element der linken und rechten Halfte der Partiondliste erzeugt wird, bis die
derart durch Halbierung entstandenen Teillisten nur noch ein Element enthalten; fiur diese Elemente
(in einem Baum den Bléttern entsprechend) wird kein Code bendtigt. Der zu erzeugende Code hat
folgendes Muster:

| ade ( KCODE)

LDCi Kj -- lade obere Intervall-Genze

LEQ -- <=7

FIP L ... -- Sprung zur nachsten Abfrage- Sequenz

Durch dieses Codemuster reduziert sich die im Verwaltungsteil der Sprungtabelle vorzunehmende
Abfrage auf die Code-Sequenz:
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| ade ( KCODE)
LDCi ij -- lade untere Intervall-Genze
GEQ -- >= 7

FIP L error

Es ist aso nur noch eine Abfrage bzgl. der unteren Grenze der Tell-Sprungtabelle notig. Wie schon
beschrieben kdnnen zudem die lade (KCODE)-Befehle vorgezogen werden; die Anzahl der
benttigten Lade-Befehle ergibt sich zu

Hohe (Zugriffsbaum) + 1

Fom e +
Initia- vor gezogene '| ade (KCODE)' -
lisierung I nst ruktionen

. +

Fom e e +
aeusseres Schema 7.5 unter Berueck-
case- sichtigung der ang.

St at enmrent Modi fi kati onen
——————— - evtl.
| Sprung- --> di rekter Sprung zu
: | Tabelle I nf or mati ons- Zuwei sung
---- V
| R +
|
[-->+------------ + Schema 7.5, (Schema 7.5b)
| inneres | oder Abfragekette

| case- | oder partionierte Sprungtab

| Statenment |

| (in einer | -->

| der vorgst. | Spruenge zu

| Fornen) | I nf or mat i onszuwei sung

-->

A \

------ StHo----------- 4t Schema 7.5, (Schenma 7.5b)
| inneres | oder Abfragekette

| case- | oder partionierte Sprungtab

| Statement |

| (in einer | -->

| der vorgst. | Spruenge zu

| Fornen) | I nf or mat i onszuwei sung

-->

A \

R + Schema 7.3
feste
Zuwei sungs-

Code-

Sequenzen
Code fuer
error- Akt.

SR +

R + Schema 7.4
gem
Spei cherung

e e e e e m - -

RETP -- Verl assen der Prozedur

Abb. 7.4: Code-Struktur, Programmdarstellung der ACTION-Tabelle (Meth. 1)
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Die Darstellung einer Matrix-Zeile nach diesem Verfahren erfordert wesentlich weniger Code, wobei
jedoch der Laufzeitvorteil bei Verwendung einer Sprungtabelle weitgehend erhalten bleibt. Eine
Umsetzung von Beispiel 7.1 erfordert (wie bei der Abfragekette) 28 p-Code-Befehle. Als Spezialfall
ergibt sich bei dieser Vorgehensweise ein (reiner) hohenbalancierter Baum, wenn die Lange einer
Partition mit 1 angenommen und auf die Anlage einer Sprungtabelle verzichtet wird.

Als zusatzliche Verbesserung kann (vor der eigentlichen Erzeugung von Code, gleich ob als
partionierte Sprungtabelle oder als lineare Folge von Abfragen) die Lange der in Code umzuset-
zenden Eintrage einer Matrix-Zeile dadurch verringert werden, daf3 der haufigste (reduce-) Eintrag
als Sonderfall (“don’'t-care’-Aktion) behandelt wird, indem er als “else’-Fall interpretiert wird. Im
Falle der Darstellung in einer Sprungtabelle wird die dazu gehorende Informationszuweisung als
Ausgangssprung (anstelle eines Fehlerausgangs) im Verwaltungsteil, bei einer Abfragekette als
letzter (unbedingter) Sprung erzeugt.

Als Speziafall 183t sich fir das innere case-Statement eine leere Befehlsfolge erzeugen, wenn fir
einen Parser-Zustand nur eine reduce-Aktion (u.U. als “don’t-care’-Ation) definiert ist; in diesem
Fall kann das innere case-Statement ersetzt werden durch einen direkten Sprung aus der Sprungta-
belle des auPeren case-Statement zu dem fur die reduce-Aktion vorgesehen Zuwei sungssegment.

Die Gesamtstruktur des bei direkter Code-Erzeugung auf Generator- Ebene verwendeten Schemasist
in Bild 7.3 zusammengefaft.

7.1.2 Erzeugung der ACTION-Tafel als programmstrukturiertes p-Code-
Segment unter Zuhilfenahme einer internen Tabellenumfor mung.

Die bisher betrachtete Methode zur Darstellung der Analyse-Matrix ergibt zwar besseren Code,
jedoch ist das Ergebnis nicht ganz zufriedenstellend, da speziell der Zugriff auf die Eintrage einer
Zeile aufwendig codiert werden mup.

In diesem Abschnitt werden wir nun versuchen, mithilfe einer internen Umformung der Analyse-
Matrix eine fur die direkte Erzeugung von p- Code in Programm-Struktur geeignetere Ausgangsbasis
zu erhalten. Der vorgeschlagene Ansatz stiitzt sich auf eine Methode zur Erzeugung kompakter
Tabellen, die (nach einem Vorschlag von Johnson) in [AhU 78] beschrieben ist. Obwohl das Ver-
fahren eher zur Behandlung einer Zustandsiibergangs-Tabelle (etwa der GOTO-Tabelle) geeignet ist,
Bt es sich auch auf die ACTION-Tabelle anwenden. Wir verwenden diese Methode nun als
Hilfskonstruktion zur direkten Generierung von p-Code.

Zur Veranschaulichung der Methode orientieren wir uns (wie bisher) an der Parser-Tabelle ACTION
und geben die veranderte Darstellung der Tabelle wieder zunachst in der Form eines PASCAL-
Quellcode-Segments an; danach zeigen wir, wie sich die gewonnene Form zur direkten Generierung
von p-Code verwenden 18f3t. Speziell wird der Zugriff auf die Information verbessert, die Zuweisung
der Information erfolgt wie in Kap. 7.1.1.1. beschrieben.

Das verwendete Verfahren besteht im wesentlichen darin, eine Reduzierung des zur Darstellung der
Analyse-Matrix benttigten Speicherplatzes durch Linearisierung der Matrix-Zeilen bel gleichzeitiger
Uberlagerung identischer Teillisten zu erzielen; diese Vorgehensweise bedingt dann allerdings ein
etwas komplexeres Zugriffsverfahrens auf die Eintrage und die zuséazliche Ablage von Kontroll-
information.

Die Datenstruktur zur Realisierung dieses Verfahrens besteht aus vier Feldern, deren Bezeichnungen
wir aus [AhU 74] Ubernehmen. Die Dimensionen dieser Felder konnen zur Generierungszeit be-
stimmt werden und sind fest zur Compile-Zeit. Zwei dieser Felder (BASE und DEFAULT) dienen
zur Adressierung bzw. der Kontrolle des Zugriff auf die beiden anderen (NEXT und CHECK), von



Erzeugung der ACTION-Tafel als programmstrukturiertes p-Code-Segment unter Zuhilfenahme
einer internen Tabellenumformung. 105

denen NEXT die eigentliche Aktionsinformation beinhaltet und CHECK zur Kontrolle verwendet
wird. Wir veranschaulichen die Struktur durch folgendes Bild:

DEFAULT BASE NEXT CHECK
Fommmmm Fommmmm + Fommmmm Fommmmm +
| | | | | |
. . + . . +
| | S >+ | |
Fomm - - Fomm - - + |/ | Fom e - tomm - +
i -->| |- v | |
S R S R + S R Fommmmm +
| | | | | |

Abb. 7.5: Tabellenstruktur und Adressierungsschema. *

Durch die Linearisierung der Matrix und die Adressierung des Aktionsvektors Uber die BASE-
Tabelle konnen tiberlagerte Zeilen adressiert werden; dabei ist durch die Kontrolleintrage in CHECK
und DEFAULT stets gewahrleistet, da3 nur korrekte Eintrage adressiert bzw. Fehler stets erkannt
werden; wir gehen hier nicht weiter darauf ein.

Der Zugriff auf diese Datenstruktur ist nun folgenderma3en definiert:

ACTION (i,a) :=
if CHECK [BASE [i] + a] =i
then NEXT [BASE [i] + a]
el se ACTI ON (DEFAULT [i], ay);

Bei der Konstruktion der Tabellen besteht das Problem darin, fir jeden Zustand die geeignete
Basisadresse zu finden, die zur Adressierung der korrekten NEXT/CHECK -Eintrage verwendet wer-
den kann; diese Adressierung erfolgt relativ zur Basisadresse BASE[i] fur alle &, i=0,...,MaxTerm,
wobei MaxTerm den maximalen Klassencode der Terminals der Eingabegrammatik bezei chnet.

Eine BasisadresseSb ist dann geeignet, wenn ale fir einen State definierten Aktionen Ulber sie in
NEXT/CHECK adressiert werden kdnnen, ohne da3 Kallisionen mit schon existierenden Eintragen
auftreten; eine Kollision tritt genau dann auf, wenn es zu einer Matrix-Zeile a,...,a, €in j gibt
(i=0,...,n) mit NEXT [b +]] <> g;.

Zusatzlich wird gefordert, da3 die GesamtgrofBe der NEXT/CHECK-Tabelle minimal ist bzgl. aler
moglichen Realisierungen fur die gegebene ACTION-Tabelle. Diese Nebenbedingung ist jedoch
kaum zu erfullen; daher werden in [AhU 78] heuristische Methoden zur Auswahl der Basisadresse
vorgeschlagen, die eine moglichst gunstige Belegung der Tabelle erlauben. Dann ist natiirlich
insbesondere nicht mehr gewahrleistet, da3 alle Eintrage der NEXT/CHECK-Tabelle ausgenutzt
werden konnen, sondern es werden L ticken entstehen.

Eine einfache heuristische Methode besteht darin, (wiein [AhU 78] vorgeschlagen) fur BASEJi] den
niedrigsten Index in NEXT/CHECK zu nehmen, fir den keine Kollisionen auftreten. Eigene
Untersuchungen (vgl. auch [Gro 83]) haben jedoch ergeben, daf3 sich die Ergebnisse verbessern las-
sen, wenn States mit “langen” Aktiongdlisten (d.h. die Analyse-Matrix-Zeile enthalt viele Eintrage)
gegeniiber States mit nur “kurzen” bevorzugt behandelt werden.

Durch diese Reihenfolge bei der Zuordnung von Basisadressen in der NEXT/CHECK-Tabelle ergibt
sich unmittelbar, da3 States fur die nur eine legale Aktion definiert ist, zunachst nicht in der oben
vorgeschlagenen Weise behandelt werden, sondern erst dann eine Basisadresse zugeteilt bekommen,

1. Das BASE/DEFAULT-Paar wird Uiber den Parser-State adressiert; BASE enthdlt einen Zeiger auf die NEXT/CHECK-Tabelle, der die
Basisadresse des Aktionsvektors (=Zeile der Analyse-Matrix) zu diesem Zustand enthalt
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wenn alle anderen States schon beriicksichtigt sind. Da fur diese States nur ein Eintrag in der
NEXT/CHECK-Tabelle bendtigt wird, kdnnen so gerade Liicken, die aus der vorangehenden Be-
handlung von States mit “Langen” Aktionslisten resultieren, ausgenutzt werden.

Eine weitere Verbesserung erhat man dadurch, daf3 fir Parser-Zustande mit nur einer (evtl. durch
“don’ t-care” -Uberlagerung entstandenen) reduce-Aktion keine Platze in der NEXT/CHECK -Tabelle
zugeordnet werden, sondern die zugehorige Aktion direkt in der BASE/DEFAULT-Tabelle einge-
tragen wird. Diese Vorgehensweise reduziert die Tabellengrope (im Mittel, auf der Grundlage von
Beispielgrammatiken) auf etwa ein Drittel der urspriinglichen Grofe.

Wir werden nun im folgenden darauf eingehen, wie wir dieses Schema fir die direkte Generierung
von kompaktem Code ausnutzen kdnnen.

7.1.2.1 Generierung von Code mit Hilfe der Tabellenstruktur.

Wir konnen die nach diesem Verfahren erzeugten Tabellen als Grundlage fir die Generierung von
Code verwenden; die naheliegende Darstellung ergibt sich wieder in der Form eines case-Statements,
indem wir die Tabellen-Information in folgender Weise notieren:

(1) case AKTSTATE of
O : begin DEFAULT :=j; BASE := i end;

n: begin DEFAULT := |: BASE := k end;
end; { case )ber die Parser-States }

(2) case (KCODE + BASE) of
0 : begin CHECK := x; Aktionszuwei sung end;

m : begin " CHECK : = y; Aktionszuwei sung end;
end; { case )ber di e NEXT/ CHECK- Tabel | e }

Schema 7.6: Programm-Struktur nach Auswertung der Tabellen in PASCAL-Notation.
Die case-Statements, die wir nach obiger Konstruktion erhalten haben, zeichnen sich vor allem durch
folgende Eigenschaften aus:

— die Sprungkette fir das erste case-Statement ist vollig besetzt

— die Sprungkette fur das zweite case-Statement ist (nach Konstruktion) im Verhatnis
zur Lange dicht besetzt d.h. nur wenige Spriunge in der (nun relativ Langen)
Sprungkette fiihren zu Fehler-Eintragen

— die Anweisungsfolgen, die zu jedem case-Label gehoren, sind homogen?
Diese Eigenschaften erlauben eine giinstige Darstellung der angegebenen Programmstruktur auf p-
Code-Ebene; es ergeben sich zwei Madglichkeiten, die (in Abhangigkeit von der nach Tabel-
lenerstellung konkret vorliegenden Situation) auf Generator-Ebene wahlweise verwendet werden

konnen. Wir betrachten zunachst die Anweisungsfolgen, die mit den case-Labels der 0.a. case-
Statements verbunden sind.

Die Anweisungsfolgen in case-Statement (1):

i : begin DEFAULT :=k; BASE :=j end;

1. Wir nennen Code-Sequenzen homogen, falls ihre Langen gemessen in p-Code-Instruktionen tbereinstimmen; wir gehen davon aus, da3
alle p-Code-Instruktionen gleiche Lange haben
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ergibt folgende p-Code-Sequenz:

Li
LDCi k
STRi <DEFAULT>
LDCi '

J
STRi <BASE>
UIP L case2l

Wie schon an anderer Stelle beschrieben lassen sich die Speicherbefehle isolieren und einmal fir alle
Anweisungsfolgen vor das zweite case-Statement plazieren; sie konnen nach Konstruktion sogar
ganz entfallen, wenn die Situation auf dem p-Maschinen-Stack bei Erreichen des zweiten case-
Statements berticksichtigt wird:

S +
| (Deflt) | -- Wert fuer DEFAULT
B R +

SP-->| (Base) | -- Wert fuer BASE
Fomm e oo - +

Abb. 7.6: Stack-Situation bei Erreichen von L case2.

Im weiteren Ablauf wird namlich der Wert von BASE unmittelbar benttigt, der Default-Wert nur
dann, wenn der Vergleich von AKTSTATE mit CHECK false ergibt. Die notige p-Code-Sequenz
reduziert sich so zu:
L i
LDCi k
LDC i
UJP L case2

Schema 7.7: Code-Sequenz einer Anwei sungsfolge von case-Statement(1).

Fur eine Anweisungsfolge von case-Statement (2):
i : begin CHECK :=j; Aktionszuweisung ; end;
ergibt sich (in Abhangigkeit von der erforderlichen Aktion) als entsprechende p-Code-Sequenz:
a) shift-Aktion:
L i

LDC check
UJP L shift i -- Zuwei sungs- Sequenz fuer Aktion shift i

b) reduce-/shift-reduce-Aktion:

L i
LDC check
UJP L reduce j -- Zuwei sungs- Sequenz fuer Aktion reduce |j

Schema 7.8: Code-Sequenz einer Anweisungsfolge von case-Statement (2) (L shift i bzw. L reduce
wiein Schema7.3)
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Wieder nutzen wir die Stackeigenschaft der p-Maschine aus; nach Verwendung das BASE-Werts im
Verwaltungsteil des case-Statements (2) und Laden eines CHECK-Werts liegt folgende Stack-
Stuation vor:

| (Deflt) | -- Wert fuer DEFAULT
SP-->| (Check) | -- Wert fuer CHECK
+

Abb. 7.7: Stack-Situation nach Laden des CHECK-Werts in case-Statements (2)

Der geladene Wert von CHECK kann (in der hier nicht weiter betrachteten Zugriffsroutine)
unmittelbar mit dem Wert von AKTSTATE verglichen werden; ein Abspeichern ist also nicht
erforderlich.

Die beiden Moglichkeiten zur Darstellung der Gesamtstruktur unterscheiden sich nun darin, in
welcher Form eine Sprungtabelle fir die beiden case-Statements angel egt wird; es ergibt sich:

1. Verwendung einer Sprungtabelle nach Schema7.5 und die zusitzliche Uberlagerung
identischer Anweisungsfolgen (analog zu dem in Kap. 7.1.1.1. beschriebenen Verfahren)

2. die Integrierung der Anweisungsfolgen zu einem case-Label in die Sprungtabelle bei
entsprechender Umrechnung des Sprungindex (diese Moglichkeit nutzt insbesondere die
Homogenitat der Anweisungsfolgen aus). (Wir nennen die Verwendung von 1.
Methode(2), von 2. Methode(3).)

Welche dieser Moglichkeiten im konkreten Fall glinstiger ist, hangt wesentlich davon ab, welche
Form die NEXT/CHECK-Tabelle hat: Hat die Tabellenkonstruktion viele Liicken (bei nur wenigen
Uberlagerungen) ergeben, so liefert i.a. Methode (2) den besseren Code. Bei Code- Generierung
nach der ersten Moglichkeit erhalten wir Bild 7.7:
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Foe e e
erstes Schema 7.5 unter Berueck-
case- si chtigung der ang.
St at enent Modi fi kat i onen
------- | evtl.
| Sprung- --> di rekter Sprung zu
| Tabelle I nf or mat i ons- Zuwei sung
---- Vv
| Fom e e e m e a o m
[
feste
Zuwei sung-
Sequenzen
nach
Schema 7.7. Spruenge zu
----- > L case2
Foe e
L case2
R Schema 7.5,
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Sequenzen
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Sequenzen
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Foe e
Fommm e Schema 7.4
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Fom e e m e e o m +

Abb. 7.8: Code-Struktur, Programmdarstellung der ACTION-Tabelle nach Moglichkeit 1 (Methode 2)

Zur Code-Erzeugung nach Moglichkeit 2. lassen sich folgende Schemata angeben:
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L casel
LQODi
LDCi
CGEQ
LQODi
LDCi
LEQ
AND
FJP
| ade
LDCi
MPI
xXJP

LDCi
LDCi
up

L case2

<AKTSTATE>
0

<AKTSTATE>
n

L error
<AKTSTATE>
3

L cvl

def aul t
base
L case2

def aul t
base
L case2

Abf r age- Sequenz zur
Ver mei dung des CHK- Bef ehl s

Laden des Adr.-Faktors

Mul tiplikation

Code nach Schema 7.7

Code nach Schema 7.7

(letzter) Sprung kann
entfallen

Schema 7.9: Code-Muster fur das erste case-Statement.

L case2
| ade (KCCODE)
ADI
spei chere <tenp>
| ade (temp)
LDG O
GEQ
| ade (temp)
LDG n
LEQ
AND
FJP L error
| ade (temp)
LDCi 2
VP
XJP L cvl
L cvl
L O
LDCi check
uJp L shift i
L n
LDCi check
uJp L reduce j

Addi ere zu BASE-Wert auf Stack
Zw schenspei cher ung

Abf rage- Sequenz zur
Ver mei dung des CHK- Bef ehl s

(wird fortgesetzt)

| ade Adr. - Fakt or
Muliplizieren mt Laenge

Code nach Schenma 7.8

Code nach Schena 7.8

Schema 7.10: Code-Muster fur das zweite case-Statement.



112 Direkte Generierung der Standard-Compiler-Moduln in Form von p-Code-Programmen.

Da es i.a. nicht moglich ist, die NEXT/CHECK-Tabelle vollstandig besetzt zu erzeugen, mup fur
jede Licke eine geeignete Code-Sequenz in die Sprungtabelle fur das zweite case-Statement einge-
tragen werden. Da stets ein (bei Tabellen-Konstruktion berechneter) CHECK-Wert geladen werden
mup, um eine korrekte Adressierung auf die Tabellen zu ermoglichen, bleibt diese Instruktion vor-
handen; anstelle des Sprungs zu einer Zuweisungssequenz erfolgt nun ein Sprung an die korrekte
Stelle der Tabellen-Verwaltungs-Routine. Dadurch bleibt die Homogenitat der Anweisungsfolgen
erhalten. Bild 7.11 zeigt das Code-Muster.

Parser-Zustande mit nur einer (evtl. “don’t-care”-Aktion) werden (bei Methode (2) und Methode (3))
so0 behandelt, da3 aus dem 1. case- Statement direkt zu einer Zuweisungssequenz gesprungen wird.
Zur Sicherstellung des korrekten Ablaufs des Verfahrens mup dann jedoch der entsprechende
CHECK-Wert auf den Maschinen-Stack geladen werden, bei Methode (3) ist hier (wegen der
notwendigen Homogenitat der Anweisungsfolgen) eine Full-Instruktion (padding intruction) natig.

erstes Schema 7.9
case-

St at enment
evtl.

Spr ung- --> di rekter Sprung zu
Tabel I e I nf or mat i ons- Zuwei sung
m t

i ntegr.
festen
Zuwei s. -
Sequenzen
nach Spruenge zu
V Sch. 7.7. L case2

PERSRS + Schema 7.10

case-
St at enent

Spr ung-
tabel l' e

m t

i ntegr.
festen
Zuwei s. -
Sequenzen
nach Spruenge zu

V Sch. 7.8. I nf or mat i onszuwei sungen

. + Schema 7.3
feste

Zuwei sungs-
Code-
Sequenzen
(AKti onen)
Code fuer
error- Akt .

e e e + Schema 7.4
gem

Abb. 7.9: Code-Struktur, Programmdarstellung der ACTION-Tabelle nach Methode (3)
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7.1.3 Tabellenstrukturierte Umsetzung der ACTION-Tabellein p-Code.

In den letzten Abschnitten haben wir versucht, giinstige Schemata firr die Darstellung der generierten
Tabellen auf Programmspeicher-Positionen anzugeben; diese Vorgehensweise hat jedoch den Nach-
teil, dap speziell der Zugriff auf Tabelleninformation vollstandig in eigenen Code-Sequenzen
ausgedriickt werden mup.

Als Alternative dazu bieten sich die Ablage der generierten Tabellen im Daten- bzw. Konstanten-
Speicher der p-Maschine an; diese Darstellungsform hat den entscheidenden Vorteil, daf3 sich der
Zugriff auf in den Tabellen abgelegte Information isolieren 183t und damit den Code-Aufwand
reduzieren wirde. In diesem Abschnitt wollen wir untersuchen, auf welche Weise diese Form der
Darstellung auf p-Code-Ebene ermoglicht werden kann. Wir gehen davon aus, da3 die darzustel-
lenden Tabellen in einer speicherplatz-ginstigen Form vorliegen, etwa as Linearisierung der
Matrix-Zeilen unter Angabe eines Paares (KCODE, Aktion) fir jeden Eintrag der Zeile oder in der
Form der Johnson-Tabellen (vgl. Kap. 7.1.2.).

Wir schlagen zunachst eine einfache Modifikation von p-Code vor, die (als Idealldsung) die Ablage
der generierten Tabellen im Konstantenspeicher der p-Maschine ermoglichen wirde. Da diese
Anderung von p-Code jedoch mogliche Auswirkungen auf die Portabilitat hat, werden wir diese
Losung nicht weiter verfolgen, sondern Schemata angeben, die das Gewiinschte ohne eine solche
Modifikation erlauben.

7.1.3.1 Eineeinfache Erweiterung von p-Code zur Ermaoglichung der Ablage Tabellen im
Konstantenspeicher.

Wie wir aus der Beschreibung der p-Maschinen-Architektur wissen, enthalt der Datenspeicher
STORE der p-Maschine (neben STACK und HEAP) einen gesonderten Bereich zur Aufnahme von
konstanten Werten. Ublicherweise werden in diesem Konstanten-Speicher nur solche Werte ab-
gelegt, die sich nicht in einer p-Code-Instruktion ausdriicken lassen; dies sind insbesondere real-
Zahlen-Konstanten und konstante Mengen bzw. “grope” integer-Zahlen und Zeichenketten (Strings).

Interessant ware es nun, eine generierte Tabelle (als ganzes) as ein konstantes Datenelement zu
betrachten; das Problem, das sich nun hier ergibt, besteht darin, in welcher Weise man ein solches
Datenelement auf p-Code-Ebene beschreiben kann.

Esist namlich so, da3 die oben angefihrten konstanten Werte (es handelt sich nur um Objekte von in
PASCAL moglichen elementaren Datentypen) stets (als Wert) in den entsprechenden p-Code-Befeh-
len auftreten; es ist Aufgabe des p-Code-Assemblers fir solche Konstanten Speicheradressen im
K onstantenspeicher zu berechnen und dann diese Adressen im assemblierten p-Code zu verwenden,
zB.:

Die Instruktion

LDC( ...) -- Lade konstante Menge

wird stets als p-Code-Instruktion erzeugt, die konstante Menge aber nur eéinmal im Konstanten-
Speicher abgelegt. Diese Notation ist jedoch fur ganze Tabellen ungeeignet; fur solche komplexere
Datenstrukturen ist eine Trennung zwischen Definition und Anwendung sinnvoll.

Ist nun die Ablage einer komplexeren Datenstruktur im Konstantenspeicher erwiinscht, so sollte eine
entsprechende Identifizierung der Datenstruktur erfolgen, die dann in den zugreifenden p-Code-
Befehlen verwendet werden kann. Eine solche Identifizierung kann leicht vorgenommen werden,
indem ein geeigneter p-Code-Befehl eingefiihrt wird, dessen Semantik die Zuordnung einer
Konstantenspeicher-Adresse zu einer Datenstruktur beinhaltet sowie eines weiteren Befehls, der die
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eigentliche Ablage des konstanten Werts (also der Komponente der Datenstruktur) unter der defi-
nierten Adresse bewirkt.

In Analogie zur Verfahrensweise hinsichtlich des Programmspeichers 183t sich das Gewiinschte
folgendermaPen erreichen: Wie die Markierung einer Programmspeicher-Adresse durch die Angabe
eines Label-Befehls

L marke
kann fir den Datenspeicher eine Angabe der Form
D mar ke

erfolgen; damit ist die Angabe einer (Start-) Adresse fir die Ablage von konstanten Werten auf dem
Datenspeicher markiert, sie kann analog zur Behandlung von Programmspeicher-Adressen (1abels)
bei Assemblierung des p-Code-Programms einer (festen) Konstantenspeicher-Adresse zugeordnet
werden.

Die Definition der Datenwerte der Datenstruktur kann nun (nach Markierung des Tabellenanfangs
durch eine Datenmarke) durch eine Folge von Daten-Definitions-Befehlen erfolgen, etwa der Form

DATt wert

wobei wert den Wert der abzuspeichernden Konstanten vom Typt (d.h. des zugrundeliegenden,
elementaren PASCAL-Typs) bezeichnet; die so spezifizierten Werte werden konsekutiv beginnend
mit der mar ke zugeordneten Adresse des Konstanten-Speichers abgelegt; man beachte, da3
keinerlei Probleme hinsichtlich der Adressierung entstehen, da der typindividuelle Speicher-
platzbedarf des Datenelements berlicksichtigt ist und bei einem indizierten Zugriff in die notwendige
Adress-Rechnung eingehen kann.

Eine Verwendung dieser Losung im Rahmen des Modul-Konzepts ist unproblematisch: bei der
separaten Ubersetzung eines Moduls kann der Konstanten-Speicher zunachst als modul-lokal
angesehen werden; die zusatzliche Aufgabe wahrend des Bindens besteht lediglich darin, den
modul-lokalen Konstanten-Speicher mit dem des Gesamtprogramms zu kombinieren und die
Adressen im Modul-p-Code zu korrigieren. Die Vorgehensweise entspricht dabei der Speicherplatz-
vergabe fir modul- lokale Variablen wie in Kap. 6. beschrieben.

Der (natirlich nur lesende) Zugriff auf in solcher Weise abgelegte strukturierte konstante Objekte
erfordert als weitere Modifikation von p-Code die Ermoglichung von symbolischen Adressen (etwa
bei lade- Operationen), so etwa:

LAO D narke -- | ade Adresse, die D nmarke zugeordnet i st

Dies bereitet keine grundsétzlichen Schwierigkeiten.

Obwohl dies sicherlich die gunstigste Form der Darstellung von generierten Tabellen in p-Code-
Form ware, bevorzugen wir (wegen unseres Portabilitatsanspruchs) eine Losung, die ohne eine
solche Anderung von p-Code auskommt. Eine solche Losung, die (hinsichtlich des Programm-
speicherbedarfs) nur wenig schlechter ist, stellen wir im nachsten Abschnitt vor.

7.1.3.2 Ablage generierter Tabellen im Datenspeicher der p-Maschine.

In diesem Abschnitt geben wir Verfahren an, die eine Ablage der generierten Tabellen auf
Datenspeicher-Positionen ermoglichen. Die Idee ist die, da3 (wie bei reinen, tabellen-gestiitzten Ver-
fahren) nur die eigentliche Information abgelegt werden muf3 und der Zugriff darauf in einer festen
Code-Sequenz isoliert werden kann. Als Datenspeicher betrachten wir ein Segment des p-
Maschinen-Stacks, das einem Modul zugeordnet ist; damit entspricht die Lebensdauer von in
diesem Speichersegment abgel egten Objekten der des Moduls.
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Bei diesem Ansatz wird fur generierte Tabellen ein eigener Bereich im Datenspeichers des
jeweiligen Compiler-Moduls reserviert, der zur Ablage der Tabellen in der Form von Feldern
verwendet wird. Die Basis-Adresse dieses Datenspeicher-Segments und seine Lange kann zur
Generierungs-Zeit anhand des Umfangs der generierten Tabellen berechnet werden. Der Zugriff auf
ein Element dieser “pseudo-deklarierten” Felder kann dann zur Laufzeit des Compilers in einem
festen Code- Segment analog zu einem ublichen Feldzugriff erfolgen.

Das Problem ist nun, in welcher Weise diese Felder (zur Laufzeit des Compilers) initialisiert werden
konnen; diese Initialisierung mupB (im Unterschied zu der oben beschriebenen Moglichkeit der
Ablage im Konstantenspeicher) in Programmform erfolgen. Die dazu notige Befehlssequenz kann
vom Generator im Rumpf des jeweiligen Moduls abgelegt werden; dadurch ergibt sich (nach
Konstruktion eines Moduls) eine automatische Definition der Tabellen mit der Aktivierung eines
Moduls.

Wir betrachten im folgenden die Code-Schemata, die bei direkter Code-Erzeugung auf Generator-
Ebene die erforderliche Initialisierung in gunstiger Form ermoglichen. Wir gehen nicht ein auf die
eher trivialen Zugriffs-Code-Sequenzen (die auch bei Ablage der Tabellen im Konstanten-Speicher
verwendet wurden).

7.1.3.2.1 Initialiserung der Tabellen durch Feldzugriffe.

In einem ersten Ansatz betrachten wir die generierten Tabellen als ein “deklariertes’” Feld, fur das
durch den Generator im Parser-Modul Speicherplatz angelegt wird. Die Initialisierung des Tabellen-
Feldes erfolgt zur Compile-Zeit durch die Ausfuhrung einer Folge von Anweisungen, die die
Belegung der Feldkomponenten mit den generierten Werten bewirkt.

Wir kdnnen uns im folgenden auf den Zugriff auf ein 1-dimensionales Feld beschranken; die
generierten Tabellen konnen entweder auf diese Darstellungsform abgebildet werden oder der
notwendige Codeaufwand wird in analoger Form erweitert. Wesentlich fur die Darstellung ist nur die
Ausnutzung der Generator-Information, auf die wir nun eingehen.

Der (schreibende) Zugriff auf ein Feld 183t sich in p-Code durch folgende Befehlssequenz
realisieren:

LDA <Fel d> -- | ade Basi sadresse des Fel des

| ade (i ndex) -- lade Feld-Index, hier Konstante

DEC | ower _bound -- normalisiere auf untere Fel d-Genze

| XA disp -- berechne El erment - Adr esse

| ade (wert) -- |l ade zuzuwei senden \Wért

STO -- speichere Wert in berechneter Adresse

Diese Befehlssequenz ware nun zur Initialisierung jeder Feldkomponente auszuftihren; eine solche
Sequenz wurde ebenfalls entstehen, wenn eine nicht-optimierte Ubersetzung einer entsprechenden
Zuweisung in einem Compiler erfolgen wurde, ohne da3 eine Konstanten-Fatung vorgenommen
wurde.

Die erforderliche Adressrechnung kann jedoch auf Generator-Ebene in einfacher Weise ausgef thrt
werden:

— dieBasis-Adresse des Feldes ist bekannt

— der Speicherplatz (disp) eines Feld-Elementsist bekannt

— dieNormalisierung auf den Feld-Beginn kann entfallen

—  der Wert des Feld-Index ist bekannt
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Diese Angaben konnen daher zur Generierungszeit unmittelbar umgerechnet werden und ergeben die
Adresse der Feldkomponente, in die ein konstanter Wert abzuspeichern ist. Bei zusatzlicher
Verwendung eines geeigneteren p-Code-Befehls 183t sich obige Befehlsfolge daher schreiben als

LDC (wert) -- lade abzuspei chernden \Wért
SRO <adresse> -- speichere (direkt) unter ang. Adresse

dabei ist <adresse> die vom Generator berechnete Adresse der Feld- Komponente zur Laufzeit des
generierten Compilers.

7.1.3.2.2 Ablage der Tabellen im Datenspeicher unter Ausnutzung der p-M aschinen-Stack-
Architektur.

Eine weitere Verbesserung des fir die Initialisierung der Tabellen benttigten Codes ergibt sich (bei
direkter p-Code-Erzeugung auf Generator-Ebene) durch Ausnutzung der Stack-Architektur der p-
Maschine. Die Idee dabei ist die, da3 man die konstanten Werte (ohne daf3 eine Adressrechnung
notig ist) konsekutiv auf den p-Maschinen-Stack ladt. Da die Lange des so entstandenen
Datensegments (in p-Maschinen-Stack- Einheiten) zur Generator-Zeit berechnet werden kann, kann
eine Zuweisung der so auf dem Stack entstandenen Wertefolge an den fur die Tabelle vorgesehenen
Speicherplatz im Datenspeicher durch einfaches Verschieben des kompletten Stack-Segments
erfolgen. Man kann die Situation anhand Bild 7.7 veranschaulichen.

Der fur die Initialisierung der Tabellen im Modul-Rumpf erforderliche Code besteht nun also aus
einer einfachen Folge von p-Code-Lade- Befehlen der Form:

LDCt wert

die die Werte der Tabellen auf den Stack schreiben; pro Tabellenelement wird also genau eine p-
Code-Instruktion bendtigt.

Nach diesem “Initialisieren” des p-Maschinen-Stacks mit den Tabellen-Werten miissen diese in das
modul-lokale Speichergebiet verlagert werden; dieses Datengebiet hat nach Konstruktion eines
Moduls die Lebensdauer des umfassenden Blocks, damit nach Struktur der generierten Compiler, die
des gesamten Programms. Die nétige Verlagerung 183t sich in p-Code durch folgende Instruktions-
folge bewirken:

| ade <TADDR> -- |ade p-Maschi nen- St ackadresse, an die
di e Tabel | endat en gel aden sind

| ade <MADDR> -- | ade Adresse i m nodul | okal en Spei cher gebi et,
zu der das Datensegnent verlagert werden soll

MOV len -- verl agere | en Speichereinheiten

Der Zugriff auf die derart in den Datenspeicher eines Moduls verlagerte Tabelle kann nun in der
Ublichen Form eines Feldzugriffs erfolgen; dabei kann wieder ausgenutzt werden, da3 die Basis-
Adresse des so entstandenen Felds bekannt ist.
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R + <--- die Anfangsadresse des
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Abb. 7.10: Stack-Situation nach Laden der Tabellen-Werte auf den p-Maschinen-Stack.

Die angegebene L dsung unterscheidet sich von der im vorigen Abschnitt vorgestellten dadurch, daf3
fur jedes Tabellenelement nur eine Programmspeicher-Position benttigt wird. Interessant ist bei
dieser Losung, daB sie keine Anderung der p-Maschine notwendig macht; die vorgeschlagene
Losung ist alerdings nur auf Generator-Ebene moglich. Fur eine Verwendung in POCO sind nach
dieser Losung die Tabellenformen Johnson-Tabelle (Methode(4)) und “Linearisierung der Matrix”
(Methode(5)) untersucht worden.

7.1.4 Ein Vergleich der Ergebnisse bei direkter Generierung von p-Code gemaf3
den beschriebenen Methoden.

Wir geben eine tabellarische Zusammenfassung der Ergebnisse an, die sich fur die Lange des zur
Darstellung der ACTION-Tabelle benotigten Codes bei Anwendung der vorgestellten Verfahren er-
geben. Die Ergebnisse beziehen sich auf die Behandlung von Beispiel-Grammatiken, die etwa das
gesamte realistische Spektrum abdecken. Sie werden verglichen mit den Angaben zur Lange des
entstandenen Codes, der bei (bestmdglicher) Generierung von PASCAL-Quellcode und nachfol-
gender Ubersetzung durch den Compiler entstehen wurde. Man beachte, da3 die angebenen Werte
fur den entstandenen Code-Umfang bei Generierung nach den hier vorgestellten Methoden (auf der
Basis der as Internform vorliegenden generierten Parser, vgl. [Gro 83] und [Man 83]) hochgerechnet
sind, da diese Verfahren noch nicht implementiert sind.

Wir stellen die verschiedenen Methoden zusammen:

1. direkte Umsetzung in Programm-Struktur gema3 Bild 7.3

2. Umsetzung in Programmstruktur unter Verwendung der internen Tabellen-Struktur und
einer einfachen Sprungtabellen

3. wie(2) jedoch unter Verwendung einer re-indizierten Sprungtabellen

4. Tabellen-Form (Johnson-Tabelle) unter Ausnutzung der Stack-Maschinen-Architektur
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5. Tabellen-Form (Linearisierung der Matrix-Zeilen) unter Ausnutzung der Stack-Archi-
tektur

zum Vergleich:
6. PASCAL-Quellcode-Generierung und Ubersetzung durch den Compiler

Es ergeben sich folgende Werte fur die Lange der generierten p-Code- Segmente:

Tab. 7.1: Vergleich des Code-Umfangs bei Verwendung der verschiedenen Generierungsmethoden. (gemessen in p-Code-Instruktionen)

|angew | Gammtiki TR |
| Methode] AREX | Mnipascal | PASGAL-s | ADA X
(1) 147 952 1791 7919
(2) 136 1015 2183 7080
(3) 151 1039 2112 8113
(4) 138 924 1854 7450
(5) 113 777 1542 6227
e e e U . U +
(6) 269 1749 3539 18900
Foee e e N oo o +

Man erkennt, daf3 die Darstellung in Programmform (Methoden (1)-(3)) bei i.a. besserer Laufzeit
meist zu schlechteren Ergebnissen filhrt, al's eine tabellen-organisierte Darstellung; bei letzteren muf3
alerdings noch die Verwaltungs-(Zugriffs)-Routine beriicksichtigt werden. Interessant ist jedoch,
da ale vorgestellten Methoden eine wesentliche Verbesserung im Vergleich zu der PASCAL-
Quellcode-Erzeugung darstellen und im wesentlichen ahnlich gute Ergebnisse ermoglichen. Bei
Verwendung der Methoden (3),(4) ist alerdings der stark erhohte Generierungsaufwand zum
Berechnen der Tabellen zu berlicksichtigen; Methode (5) ergibt hingegen (bei geringstem Generie-
rungsaufwand) die besten Ergebnisse.

Man beachte jedoch, daf3 in Tab. 7.1 bei Methoden (4) und (5) nur der Programmspeicher-Bedarf
angegeben ist; zur Laufzeit eines generierten Compilers ist jedoch (im Unterschied zu den nach
Methode (1)-(3) erzeugten Tabellen) ein Datenspeicher-Bereich erforderlich, dessen Grofe pro-
portional zum angegeben Programmspeicher-Bedarf ist. Diese Methoden sind daher nur sinnvall,
wenn die generierten Tabellen entsprechend der in Kap. 7.1.3.1. vorgeschlagene Modifikation von
p-Code als konstante Datensegmente abgel egt werden konnen.

Der Vergleich der Methoden hat jedoch nur im dargestellten Fal der ACTION-Tabelle Gliltigkeit;
bei direkter Generierung der anderen Tabellen kann eine andere Methode bessere Ergebnisse
ergeben. Dai.a. fur eine gegebene Grammatik vor Beginn des Generierungsprozesses nicht entschie-
den werden kann, welches Verfahren das beste Ergebnis liefert, sollte diese Entscheidung dem Gene-
rator Uberlassen bleiben; nur bei den generierungs-aufwendigen Methoden sollte dies von einer
Option in der Generator-Eingabe abhangig gemacht werden.

1. AREX ist diein Kap. 5 angegebene Beispielgrammatik; die anderen Grammatiken wurden in Kap. 5.5. vorgestellt.
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7.2 Direkte Generierung des Attribut-Uber gabe-M oduls al's p-
Code-Segment.

Wie schon in den letzten Abschnitt hinsichtlich des generierten Parser-Moduls wollen wir hier
beschreiben, in welcher Weise sich eine unmittelbare Generierung des Attribut-Ubergabe-Moduls
(ABM) in der Form eines p-Code-Segments erzielen 1a83t. Wir versprechen uns wieder Vorteile hin-
sichtlich des Umfangs des Codes der generierten Komponente durch geeignete Ausnutzung von
Generator-Information.

Die algemeine Struktur des ABM haben wir in Kap. 5 beschrieben; wir wollen sie auch bei der
direkten p-Code-Generierung beibehalten. Wir werden uns in diesem Abschnitt speziell mit der giin-
stigen Umsetzung der charakteristischen Attributkeller-Operationen in p-Code-Sequenzen be-
schaftigen; die Auswahl der zu den jeweiligen Regeln der Grammatik gehorenden Ubergabebl ocke
erfolgt wieder Uber eine Organisation in der Form eines case-Statements. Es gelten hier die in den
letzten Abschnitten gemachten Angaben.

Die unmittelbare Generierung des ABM erlaubt zusétzlich die effiziente Ausnutzung des fiur den
Attributkeller vorgesehenen Speicherplatzes; wir gehen darauf zunachst kurz ein.

7.2.1 Typabhangige Vergabe von Attributkeller-Adressen bei direkter p-Code-
Generierung.

Bei der Generierung des ABM in Form von PASCAL-m-Quelltext war es notig, aus den in der
Eingabe in den Generator spezifizierten Typen eine Schablone zu erzeugen, die as Muster eines
Attributkeller-Elements verwendet wurde. Diese Schablone (notiert als PASCAL-record- Deklaration
mit Varianten, die den deklarierten Typen entsprachen), hatte somit hinsichtlich des Speicherplatz-
bedarfs die (nachteilige) Eigenschaft, da3 fur alle Attributkeller-Elemente der Speicherplatz bendtigt
wurde, der dem Bedarf zur Darstellung des “langsten”, in der Eingabe spezifizierten Typs entspricht.

Bei der direkten p-Code-Generierung ist es nun moglich, jedem Objekt Attributkeller-Adressen
zuzuordnen, die dem individuellen Platzbedarf des mit dem Objekt assoziierten Typs entsprechen.
Dazu betrachten wir den (modul-lokalen angelegten) Attributkeller als ein (unstrukturiertes)
Segment des p-Maschinen-Stacks; die Basis-Adresse dieses p-Maschinen-Stack-Segments ist zur
Systemzeit bekannt bzw. kann zur Generierungszeit berechnet werden, seine Lange wird zu
Systemzeit festgel egt.

Durch die Verwendung von Generator-Zeit-Information Uber den Typ eines Attributs, entsprechen-
der Berechnung von Attributkeller-Adressen und die Markierung von typ-abhangigen Operationen
im erzeugten p-Code lassen sich somit die Attributkeller-Operationen in der gleicher Weise dar-
stellen, wie compiler-generierte Operationen auf dem p-Maschinen-Stack. Insbesondere vermeiden
wir die Fragmentierung des Attributkellers, da wir jedem Attribut nur den tatsachlich benttigten
Speicherplatz zuweisen.

Der einzige Mehraufwand innerhalb des Generators der Attributiibergabe besteht darin, den typ-
individuellen Platzbedarf eines Attributs durch Aufsuchen einer semantischen Tabelle zu bestimmen
und in die Berechnung der Ubergabe-Information miteinzubeziehen.

7.2.2 Direkte Erzeugung der charakteristischen AK-Operationen in p-Code.

In diesem Abschnitt werden wir Schemata fur die direkte Umsetzung der charakteristischen
Anweisungen entwickeln, aus denen sich die Attribut-Ubergabe zusammensetzt. Ziel dieser
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Untersuchung ist wieder, kompakten Code auch fir das ABM zu erzeugen. Zusézlich gehen wir auf
einige Randpunkte ein.

Wir haben in Kap. 5 als charakteristische Operationen auf dem Attributkeller festgelegt:

1. Keller-Kopieraktionen (also derived oder inherited-K opierungen)
2. Aufruf semantischer Aktionen und ihre Versorgung mit Parametern

3. Zuweisung von konstanten Werten an Attributkeller-Positionen

Wir beschreiben zunéachst die Situation, die sich ergibt, wenn wir von einer Feld-Struktur fir den
Attributkeller ausgehen, also die in Kap. 7.2.1. beschriebene Ldsung nicht realisiert ist; wir
betrachten weiter zunachst den Code, der typischerweise durch den Compiler fir die charakteri-
stischen Anweisungen erzeugt wird.

Zur Laufzeit des ABM liegt speziell die Situation vor, daB nach Konstruktion der Attribut-Ubergabe
die Attribute auf dem Attributkeller relativ zum Kellerpegel AKTOP adressiert werden; dies 1853t
sich in PASCAL-Notation etwa fir eine Kopieraktion schreiben als:

AK[ AKTOP - index1l] := AK[AKTOP - index2];
Man beachte, da3 bei uniform strukturiertem Attributkeller fir diese Kopierung keine explizite Typ-
Angabe erforderlich ist. Diese Situation auf dem Attributkeller zeigen wir in Bild 7.11.

Das Code-Schema zur Darstellung der Kopieraktion sieht dann auf p- Code-Ebene folgenderma3en
aus.

(1) lade Ziel-Adresse auf p-Maschinen-Stack
(2) lade Quell-Adresse auf p-Maschinen-Stack
(3) speichere Wert auf Quell-Adresse nach Ziel-Adressel

<AK> AKTOP
v v
e S T S e L S E T oo
| | /1] | /11] |
Fo- L mmeeee- R S SR A
Cmmmmmmmmma |
i ndex1
S
i ndex?2
Abb. 7.11: Attributkeller-Adressierung
Fir den Aufruf einer semantischen Aktion “SEMAKT”
SEMAKT (AK[ AKTOP-i ndex1].typl, ..., AK[ AKTOP-i ndexn].typn)

ergibt sich folgendes allgemeine Schema:

MST -- mar k- St ack- I nstruktion

| ade Adresse 1. Paraneter
| ade Wert des 1. Paraneter auf p-Mschi nen-Stack
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| ade Adresse n. Paraneter
| ade Wert des n. Paraneter auf p-Mschi nen- Stack

CUP i L semakt -- Aufruf der semanti schen Aktion

Diesist das algemeine Schema der Parameteriibergabe der p-Maschine, wie wir es auch in Kap.S6.
dargestellt haben; wir gehen nicht naher auf Besonderheiten ein, aufer daf3 fir var-Parameter (call-
by-reference) nicht deren Wert, sondern ihre Adresse an die ausgerufene Prozedur Ulbergeben wird.
Die Parameter-Typen werden in den Lade-Operationen (bei Wert-Ubergabe) beriicksichtigt.

Analog ist das Schema fur die Zuweisung einer Konstante an eine Attributkeller-Position:

|ade Attributkeller-Ziel-Adresse
|ade konstanten Wert
speichere indirektl

Die zu diesen Schemata erzeugten p-Code-Sequenzen lassen sich am Beispiel der Kopieraktion
zeigen:

(1) |ade <AK> -- lade Attributkeller-Basisadresse
| ade (AKTOP) -- lade Wert des Kell erpegels
| ade i ndexl -- |l ade konstanten Wert | ndexl
SBI --
DECi | oner -- nornualisiere auf Fel d- G enze
I XA aesi ze -- berechne AK-El enent-Adresse in

Abh. von der Lnge eines Elenents
(aesize : AK-El ement-G Ag)

(2) |ade <AK> -- Berechnen der Quell-Adresse
| ade (AKTOP)
| ade i ndex2
SBI
DEC | ower
| XA aesize

(3) MOV aesize --  Umspei chern von Quelle nach Ziell

Die Adress-Berechnungs-Sequenzen (1) und (2) werden in gleicher Weise beim Aufruf semantischer
Aktionen (zur Parameterilbergabe) und der Zuweisung konstanter Werte benttigt; man erkennt, da3
eine Verbesserung des Adressierungs-Mechanismus die Qualitét des erzeugten Codes erhdhen
wurde.

Eine solche Verbesserung kann zunachst darin bestehen die in den Sequenzen (1) und (2) enthal-
tenen Operationen dadurch zu verandern, daf3 zur Generierungszeit bekannte Grof3en direkt einge-
setzt werden. Zur Generierungszeit bekannt sind:

<AK> Basisadresse des Attributkellers (relativ zum Beginn des p-Maschinen-
Stack-Segments des Attribut-Ubergabe-Moduls)

lower die untere AK-Feldgrenze

index1,

index2 die wahrend der Generierung berechneten Attributkeller-Positionen (genau-

er: der offset bzgl. dem zur Laufzeit gultigen Wert des Kellerpegels)
Die allgemeine Adressierungsformel in (1)
(<AK> + (AKTOP) —index — lower) * aesize

143t sich damit umformen zu:
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((<AK>—index —lower) + (AKTOP) ) * aesize
wobei :
<AK’>:= (<AK> —index — lower)

zur Generierungszeit berechnet werden kann; die Einbeziehung der Multiplikation mit aesize ist
nicht sinnvall, dasie zur Compile-Zeit fur (AKTOP) wiederholt werden mupte.

Damit 1803t sich die Code-Sequenz (1) verbessern zu:

(1)
lade <AK’>
lade (AKTOP)
IXA aesize

Die vorgenommene Transformation ebenso durch einen einfachen Optimierungsschritt in einem
Compiler erfolgen, ist also nicht unbedingt eine Generator-spezifische Verbesserung. Auferdem sind
wir bei dieser Realisierung davon ausgegangen, da3 der Attributkeller als strukturiertes Feld vor-
liegt, dessen Elemente Speicherplatz benttigen, der sich aus der Grofe der deklarierten Typen ergibt.

Die nun beschriebene Verbesserung tragt diesem Problem Rechnung und bewirkt gleichzeitig eine
weitere Reduzierung des benttigten Programmspeichers.

Wir betrachten von nun an den Attributkeller (wie in Kap. 7.2.1 dargestellt) als p-Maschinen-Stack-
Segment von fester Lange; wir gehen davon aus, dap dieses Segment im modul-lokalen
Speicherraum des ABM liegt. Zur Generierungs- (oder System-) Zeit ist die Anfangsadresse (relativ
zum Beginn des Modul-lokalen Speichers fur das ABM) dieses Segments bekannt. Dieses Segment
ist unstrukturiert in der Weise, da3 vom Generator keine Annahmen tber seine Komponenten vor-
ausgesetzt werden.

Der Kellerpegel AKTOP wird von nun an als Variable zur Aufnahme einer Adresse angesehen; diese
Maoglichkeit ist in p-Code vorgesehen und entspricht einer deklarierten Variablen vom Typ “Pointer”;
AKTOP wird zur Laufzeit initialisiert mit dem Wert der Basis-Adresse von AK, also der Anfangs-
adresse des fur den Attributkeller vorgesehen Speichersegments.

Wiahrend der Generierung der Attribut-Ubergabe-Information werden nun anstelle von AK-Indizes
(relativ zum Kellerpegel) Offset-Adressen (zu einer mit dem Kellerpegel zur Laufzeit identifizierten
Adresse) berechnet. Bei dieser Berechnung werden die typindividuellen Speicherplatzerfordernisse
der Attribute berlicksichtigt; da alle Attribute durch eine Typ-Angabe in der Generator-Eingabe
beschrieben werden, kann ihr Speicherplatzbedarf in Abhangigkeit von dem Speicherplatzbedarf fir
elementare Typen durch Aufsuchen einer semantischen Tabelle erfolgen. Die Angabe des fir
elementare Typen bendtigten Speicherplatzes erfolgt (wie in Kap. 6. beschrieben) durch eine
Installierung des Generators und des PASCAL-m-Compilers.

Diese Vorgehensweise hat ihre Entsprechung in der Speicherplatz-Vergabe fir Variablen innerhalb
eines Compilers, speziell ist sie an der im PASCAL-m-Compiler enthaltenen Methodik orientiert.
Damit werden insbesondere Schnittstellen-Probleme vermieden, die sich daraus ergeben konnten,
daf3 (separat compilierte) semantische Aktionen in unkompatibler Weise auf Generator-vergebene
Speicherplatz-Adressen zugreifen.

Hinsichtlich des fur die Attributibergabe generierten Codes hat diese Vorgehensweise weiter den
Vorteil, da3 die oben beschriebene AK- Adressierung giinstiger ausgedriickt werden kann. Dies hat
zur Folge, da3 der benttigte Code kurzer und die Laufzeit geringer wird. Die Verbesserung ergibt
sich dadurch, da3 nun effizientere Instruktionen verwendet werden konnen, die ausschlieflich auf
Adressen operieren; zudem wird die Orientierung an die Basis-Adresse des Attributkellers vallig
UberflUssig.
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Die Berechnung von Adressen, die zu Attributkeller-Positionen gehoren, 1353t sich nun folgender-
ma3en schreiben:

| ade (AKTOP) -- AKTOP enthalt als Wrt die Adresse des
obersten Elements des als Attributkeller
ver wendet en p- Maschi nen- St ack- Segnent s

I NCa i ndex -- index ist eine Adress-Konstante, die
vom CGener ator berechnet, den Ofset
bzgl. der Spitze des AK beschrei bt

bzw.

| ade (AKTOP)
DECa i ndex -- I NC/ DEC sind | nkrenent/ Dekrement - Oper ati onen,
hi er auf Cbjekten vom Typ "Adresse" (Pointer)

Damit 183t sich die Code-Sequenz (1') durch eine der beiden oben angegebenen Sequenzen ersetzen;
es werden zur Adress-Rechnung also nur noch zwel Instruktionen benttigt. Da diese Befehlsfolge
typischerweise mehrere tausendmal in einem generierten ABM (fir eine realistische Program-
miersprache) benotigt wird, wird so eine wesentliche Verringerung des Code-Umfangs erzielt.

Als zusatzliche Leistung auf Generator-Ebene ist allerdings erforderlich, da3 (etwa fur eine
K opieraktion) beide Index-Werte (fir Quell- und Ziel-Offset zum Kellerpegel) berechnet und gespei-
chert werden mussen; bei uniform strukturiertem Attributkeller war es moglich, auf die Angabe der
Umspeicherungsziel-Indizes zu verzichten, da die zu kopierenden Attribut-Werte konsekutiv
abgespeichert werden konnten und der Abstand zweier AK-Elemente fest war; durch die
Beriicksichtigung der Typ-Information ist dies nun nicht mehr moglich.

Die Veranderungen des Kellerpegels AKTOP lassen sich ebenfalls als Adress-Operationen
schreiben; die entsprechende Code-Sequenz hat folgendes Aussehen:

| ade (AKTOP) -- lade Wert des Kellerpegels

I NCa pv -- inkrementiere um Pegel ver ander ung
bzw.

DECa pv -- dekrenenti ere um Pegel ver ander ung

spei chere <AKTOP>

Da wir jedoch eine (zu Systemzeit festgelegte) feste Lange des als Attributkeller verwendeten
Speichergebiets annehmen, ist zur Laufzeit eine Kontrolle Uber die Einhaltung der Speichergebiets-
Grenzen notwendig. Aus diesem Grund ist die Organisation der Pegelveranderung in Form einer
Prozedur angebracht, da sonst diese Abfragen den Code-Umfang erhohen wirden. Der bel dieser
Vorgehensweise entstehende Mehraufwand fir den Prozedur-Aufrufs- und Parameter-Ubergabe-
Mechanismus kann jedoch vernachl&Bigt werden, da wir auf hdherer Ebene (wie in Kap. 5. beschrie-
ben) durch Normalisierung der AK-Adressen auf einen festen Kellerpegel fur alle Kelleroperationen
eines Ubergabeblocks die Anzahl der sonst notwendigen Kellerpegel veranderungen verringern.

Es besteht jedoch keine Moglichkeit in p-Code, die eine Verwendung von Prozedur-Parameterwerte
fur die Pegelveranderung mittels der INC/DEC-Anweisungen erlaubt; andere Operationen, die Werte
von Adressen modifizieren konnen, stehen ebenfalls nicht zur Verfugung. Es bleibt daher nur die
Moglichkeit, die eigentliche Pegelveranderung in der oben angegeben Weise direkt im Code zu
erzeugen, und nur die Uberpriifung des veranderten Wertes in einer Prozedur zu isolieren; es ergibt
sich aso fur eine Pegel veranderung folgende vollstandige Sequenz:
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| ade (AKTOP) -- lade Wert des Kell erpegels

| NCa/ DECa pv -- ..krenentiere um Pegel veraender ung
spei chere <AKTOP>

VST --  Aufruf (paraneterlose) Prozedur
CUP O L aktest -- zum Test des Pegel wertes

Dabei kann (naheliegenderweise) in Abhangigkeit von der Richtung der Pegelveranderung (In-
krementierung/Dekrementierung) eine eigene Prozedur aufgerufen werden, die nur eine Alternative
der Bereichsabfrage realisiert; dies ergibt eine geringfugige L aufzeitverbesserung.

Die Verbesserung, die sich hinsichtlich des bendtigten Code-Aufwands ergibt, betragt zwischen
50-70% verglichen mit dem Code, der bei PASCAL-Quelltext-Generierung und anschliefender
Ubersetzung durch den Compiler entsteht. Aussagen (iber die Verbesserungen hinsichtlich des
Datenspeicher-Bedarfs konnen noch nicht gemacht werden.
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Kap. 8: Zusammenfassung und Ausblick.

In diesem Kapitel fassen wir die Eigenschaften von POCO zusammen und gehen auf einige Punkte
ein, diein dieser Arbeit nicht beriicksichtigt werden konnten. Daran anschlieen wird sich ein Uber-
blick Uber bisherige Ergebnisse und ein Ausblick auf weitere Anwendungsmoglichkeiten fir das
System.

Ausgehend von der Uberarbeitung eines bewahrten CGS (MUG1) konnte mit POCO ein System
entwickelt werden, das dessen Vorziige bewahrt, den Benutzeraufwand stark reduziert und durch die
EinfUhrung neuer Beschreibungsmittel die Arbeit mit dem System auf die Ebene einer hoheren Pro-
grammiersprache anhebt.

Ein hinreichend méachtiges Beschreibungsmittel erlaubt die Generierung von Compilern fur eine
groBe Klasse praktisch relevanter Programmiersprachen. Die generierten Compiler sind effizient bei
Beriicksichtigung ihrer 1-Pass-Struktur.

Das System POCO, ebenso wie die generierten Compiler, ist portabel, wobei der ndtige Benutzer-
aufwand durch die Ausnutzung einer gemeinsamen Portierungsschnittstelle fur das Generator-
System und die generierten Compiler (insgesamt) niedrig gehalten wird. Zudem stutzt sich der Porta-
bilitatsansatz auf eine bewahrte und relativ einfache, aber effizient realisierbare und sichere
Methode. Dartiberhinaus ist das Portierungsverfahren durch weitere Verbesserungen hinsichtlich der
Parametrisierung auf die Zielmaschine vereinfacht worden.

Die in POCO readlisierte Portierung Uber Zwischensprachen eignet sich insbesondere fur die
Erzeugung von Compilern fur “nackte” Maschinen, auf denen aufer einem (Rumpf-) Betriebssystem
und einem Assembler keine weiteren Hilfsmittel zur Programmentwicklung zur Verfigung stehen;
Cross-Assemblierung ist ebenfalls moglich.

In dieser Arbeit wurde nicht eingegangen auf die Moglichkeit der Bereitstellung fester semantischer
Moduln, die wie benutzereigene in einer Generator-System-eigenen Bibliothek abgelegt, von Benut-
zern von POCO zur Losung semantischer Aufgaben verwendet werden kdnnen. Die Verwendung
fester semantischer Moduln stoft bel Verwendung der Programmiersprache PASCAL bel strenger
Typisierung auf Probleme: Da keine Moglichkeit zur Typ-Parametrisierung besteht, ist ein festes
Modul i.a. zu starr. Die im Rahmen von POCO vorgesehene Losung wird daher so aussehen, daf3
Schemata fur feste semantische Moduln in die System-Bibliothek eingetragen werden, die durch den
Benutzer (in automatischer Form) auf seine typ-spezifischen Besonderheiten abgebildet werden
konnen. Die Einzelheiten dieser Vorgehensweise sind jedoch noch nicht festgelegt. Das Modul-Bib-
liothekssystem [Deg 85] sowie der maschinenunabhangige Binder [Keb 85] wurden im Rahmen von
Diplomarbeiten entwickelt.

Erste konkrete Erfahrungen bei der Arbeit mit dem System konnten in einem Compiler-Generie-
rungs-Projekts (fur eine “kleine” Programmiersprache) im Rahmen des Fortgeschrittenen-
Praktikums gesammelt werden. Dabei erwies sich das System als bemerkenswert stabil; speziell er-
gaben sich keine wesentlichen Probleme in den System-Komponenten und auch nicht hinsichtlich
der Benutzung durch einen sehr unterschiedlichen Anwenderkreis.

In der Zwischenzeit wird POCO von einer Reihe von Ingtitutionen sowohl im akademischen a's auch
im kommerziellen Bereich in einer Vielzahl verschiedener Anwendungen eingesetzt. Bemerkenswert
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war dabel die Erfahrung, daf3 gerade im kommerziellen Bereich die Option der Erzeugung eines
Compilers in der Form von Pascal-Quellcode am wichtigsten erschien. Als gropere Projekte seien
hier nur erwdhnt die Entwicklung eines Compilers fur die Chip-Beschreibungssprache HILL
[Nov 86] sowie — im kommerziellen Bereich — fir die Programmiersprache UBS5000 fir speicher-
programmierbare Steuerungen durch meta-level software GmbH, Saarbriicken; gerade bei dem
letztgenannten Projekt zeigten sich die Vorteile des generativen Ansatzes besonders, da die
Programmiersprache noch wahrend der Entwicklung des Compilers mehrmals geandert wurde.

Neben der naheliegenden Anwendungsmoglichkeit des CGS POCO zur Generierung von Compilern
ergeben sich jedoch weitere Einsatzmoglichkeiten. An der Universitat des Saarlandes besteht eine
interessante Anwendung von POCO darin, einen von POCO generierten Compiler als ersten Pass
innerhalb eines komplexen und leistungsfahigen Mehr-Pass-Compilers zu verwenden, dessen weitere
Passe ebenfalls mithilfe geeigneter Verfahren beschrieben und generiert werden konnen. In diesem
Zusammenhang sei auf das OPTRAN-System ([GMW 80], [MWW 84]) verwiesen. Aufgabe des
durch POCO generierten ersten Passes ist dabel die syntaktische Analyse und die Erstellung eines
abstrakten Syntaxbaums, der mit (im wesentlichen vom Scanner gelieferten) Attributen dekoriert
wird.

Eine typische Anwendungsmoglichkeit fur POCO (auf der Ebene von Generatoren) ergibt sich darin,
daB fur Generatoren erforderliche Eingaben sich (bei entsprechender Beschreibung) mittels eines
von POCO generierten “Compilers’ in eine interne Darstellung Uberfihren lassen. Diese Internfor-
men der Eingabe kdnnen dann als Datenbasis fir die eigentlichen Generierungsaufgaben innerhalb
solcher Generatoren verwendet werden; ein solcher generierter Compiler erfillt somit die Funktion
eines “Grammatik-Lesers’. Anwendungen von POCO in diesem Sinne sind in [Rau 86] und [Sch 87]
beschrieben; beide Arbeiten stammen aus dem Gebiet der automatischen Generierung von
Maschinencode-Generatoren. Auch der Grammatikleser des POCO-Generators selbst wurde mithilfe
von POCO neu generiert; dabei ergab sich, da3 die generierte Fassung wesentlich weniger Pro-
grammspei cher bendtigt und auch in der Laufzeit um (mindestens) den Faktor 2 besser ist.

Eine weitere interessante Anwendungsmoglichkeit ergab sich im Rahmen eines Projekts zur
Bewertung von Software; Ziel dieses Projekts ist es, anhand der Quelltexts von COBOL-
Programmen Aussagen Uber die Quditat dieser Programme zu machen. Eine geeignete Losung fir
diese Aufgabe ergibt sich durch die Generierung eines Compilers, in dessen Semantikanlyse-Phase
der Aufbau eines Kontrollflup-Graphen geleistet wird, der zur Berechnung der Qualitdsmerkmale
einer Eingabe verwendet werden kann. Die Ergebnisse dieses Anwendungsbeispiels fir POCO sind
in [Bar 87] beschrieben.

Das POCO-System ist in der Zwischenzeit weiterentwickelt und um einige zusétzliche Leistungen
erganzt worden. Eine wesentliche Verbesserung stellt ein neu entwickelter Scanner-Generator dar,
der nicht nur ein gunstigeres Laufzeitverhalten bietet, sondern auch um einige Konzepte erweitert
wurde; einige bisher vorhandene Einschrankungen wurden beseitigt. Weiterhin wurden speziell dem
UNIX-Benutzerkreis dahingehend Konzessionen gemacht, daf3 die generierten Objekte auch
optiona in der Form von Tabellen erzeugt werden, die von festen Treibern interpretiert werden.

Ein besonders interessanter Aspekt fir eine weitere Fortentwicklung des Systems bietet die folgende
Uberlegung: Die Kernidee des POCO-Systems ist die direkte Erzeugung von Compilerkomponenten
in p-Code; die Erzeugung von p-Code erfolgt speziell, um den Portabilitatsanspruch zu erfillen.
Andererseits liefen sich viele der verwendeten Konzepte, die zu einer verbesserten Codequalitat und
besserem Laufzeitverhalten fuhren, (im Gegensatz zur Portabilitatsziel setzung) auch dazu einsetzen,
fur eine reale Maschine sehr effizienten Code zu erzeugen. Der Generator mite dazu mit einer
Teilmenge des Instruktionssatzes sowie mit Architekturcharakteristika einer solchen realen Maschine
parametrisierbar gemacht werden. Das Ergebnis eines entsprechenden Generatorlaufs waren dann
hocheffiziente Compilerkomponenten, wie sie etwa in [Pen 86] fur eine spezielle Losung beschrie-
ben sind.
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Anhang A: p-Code-1 nstruktionssatz in alphabetischer Ordnung.

Absol ut-Vrt (integer)
Absol ut-Veért (real)

Berei chs-Kontroll e
Konvertierung integer - char
St andar d- Pr ozedur - Auf r uf

Unt er pr ogr amm Auf r uf

Test der EOF- Bedi ng.

Konvertierung Integer - real
Konvertierung Integer - real

i ndi zi ertes Laden

| ade Adresse Niveau 0O

| ade Adresse einer Konst.
| ade Konstante indirekt

| ade Adresse nit N veau p

| ade Inhalt von Adr. (N v. 0)

| ade I nh. einer Adr.

integer-Miltiplikation
real -Mul tiplikation
Mar k- St ack- Oper ati on

St andar d- Fkt . odd
konvertiere zu integer

Oot . St ack- Si tuation
Instr. Param vor her — nachher Beschreibung
ABI (i) i
ABR (r) r
ADI (i,i) i I nteger Addition
ADR (r,r) r Real - Addi tion
AND (b, b) b | ogi sches Und
CHK t pq
CHR (i) c
CSP q
cup P q
DEC t q (x) X Dekr ement
D F (s,s) s Mengen-Di fferenz
DVI (i,1) i i nt eger-Division
DVR (r,r) r real - Di vi son
ENT pq Ent er Bl ock
ECF (a) b
EQU t q (%, %) b Vergl eich (=)
FJP q (b) jump on fal se
FLO (i,r) r,r
FLT (r,i) r,r
GEQ't q (%, %) b Ver gl ei ch (>=)
GRT t q (X, X) b Ver gl eich (>)
I NC t q (x) X | nkr ement
I ND t q (a) X
I NN (i,s) b i n-Operation
I OR (b, b) b i nkl usi ves QOder
I XA q (a,i) a I ndex- Ber echnung
LAO q a
LCA q a
LCl P q X
LDA pq a
LDC t X | ade Konstante
LDO t X
LEQ t q (X, X) b Ver gl ei ch (<=)
LES t q (%, %) b Ver gl ei ch (<)
LOD t P q X
MOD (i,1) i nmodul o- Oper ati on
MoV q (a, a) nove
MPI (i,i) i
MPR (r,r) r
MST p
NEQ t q (X, X) b Ver gl ei ch (<>)
NG (i) i negi ere integer
NGR (r) r negi ere real
NOT (b) b | ogi sches Ni cht
obD (i) b
ORD t (x) i
RET t

Unt er pr ogr anm Ret ur n

127
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Oot . St ack- Si tuation
Instr. Param vor her — nachher Beschr ei bung

SBI (i,1) i nt eger - Subt raktion

i
SBR (r,r) r real - Subtraktion
SGS (i) S Mengenbi | dung
S (i) i Quadrat (integer)
SQR (r) r Quadrat (real)
SRO t q (x) spei chere direkt (Niv. 0)
STO t (a, x) spei chere indirekt (Niv. 0)
STP stop
STR t pq (x) spei chere (Niv. p)
TRC (r) i truncat e- Qperation
uic Fehl er - Sprung (case-Stat.)
wP q unbedi ngt er Sprung
UNI (s,9) S Mengen- Ver ei ni gung
XJIP q (i) i ndi zi erter Sprung

Zur Beschreibung der Effekte auf dem Stack wurden folgende Abkirzungen verwendet:

— Adresse

boolean-Wert

— char

— integer

— red

— Menge

irgendeiner dieser Angaben

X un - —T0O0 T

Die Stack-Situation (x,x) — X ist so zu interpretieren, da3 eine Operation zwei Argumente von Typ x auf
dem Stack verlangt und al's Ergebnis einen Wert von Typ x auf dem Stack hinterl 83t.

Anmerkung: Obige Tabelle wurde aus [PeD 82] Ubernommen; im Original enthaltene Fehler wurden
korrigiert.
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Anhang B: Syntax der POCO — Eingabesprache

Notation:

Wir geben die Syntax der Poco-Eingabesprache in Backus-Naur-Notation an; die folgenden Symbole
sind die tiblichen Meta-Zeichen und gehoren nicht zur Generator-Eingabesprache:

=0 {0}

“I" kennzeichnet Alternativen, geschweifte Klammern dienen zur Darstellung der Wiederholung eines
Ausdrucks mit folgender Bedeutung:

X u={Y} stehtfur X ::= | XY
Nonterminals werden in < ... > eingeschlossen, Terminals zur Verdeutlichung fettgedruckt.

B.1 Grundvokabular.

B.1.1 Zeichenvorrat.

Der Zeichenvorrat des Grundvokabulars der Generator-Eingabesprache besteht aus Buchstaben, Ziffern
und Sonderzeichen.

B.1.1.1 Buchstaben.

<letter>::=A| ... | Z| a]| ... | z| _
B.1.1.2 Ziffern.
<digit> =0 | | 9

B.1.1.3 Sonderzeichen.

<special character>::=+ | - [ * [ /| (| )| [ |1 ] L]}
< ; CITINT %1 s

Zwischen GropB- und Kleinschreibung wird unterschieden mit Ausnahme der reservierten Worte, die in
Grof3- oder Kleinschreibung angegeben werden konnen.

B.2 Symbole.

Aus dem Zeichenvorrat des Grundvokabulars lassen sich die Grundsymbole der GES bilden. Die
Grundsymbole der GES sind Bezeichner, Konstanten, Spezialsymbole sowie eine Menge von
reservierten Worten.
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B.2.1 Bezeichner (Identifier).

<identifier> ::= <letter> { <letter> | <digit>] "_' }

B.2.2 Konstanten.

<Unsi gnedlinteger> ::= <Digit> { <Digit>}

<Char Const > = bel i ebi ges Zei chen '’
<String> 1= Fol ge von beliebigen Zeichen ohne "' "
<String_2> = " Fol ge von bel i ebi gen Zei chen ohne *"' "

Wie tblich missen in Character-Konstanten und in Strings Apostrophe doppelt geschrieben werden;
dies gilt analog fur Konstanten vom Typ String_2.

B.2.3 Spezialsymbole.

<Speci al Synbol s> N e T e T <>’ ' >z

B.2.4 Kommentare.

Kommentare kdnnen in einer der beiden folgenden Formen geschrieben werden:
“{’ beliebige Zei chenfol ge ohne *}’

bzw.
‘“(*' beliebige Zei chenfol ge ohne ‘*)’

Kommentare konnen zwischen zwei Bezeichnern, Konstanten, reservierten Worten oder Spezial-
symbolen auftreten; sie konnen einfach verschachtelt werden durch Anwendung der alternativen
Schreibweise;

{ dies ist ein (* Kommentar *) im Komrentar }

B.2.5 Reservierte Worte.

B.2.5.1 Reservierte Worte aus Standar d-Pascal.

i f do to in or end
for div var nod set and
not el se with t hen goto type
case file begi n until whi | e array
const | abel r epeat record downt o packed

f orwar d program function procedure

B.2.5.2 Reservierte Worte aus der Pascal-m-Spracherweiter ung.
nodul e interface inplenentation use

B.2.5.3 Spezidllereservierte Worte.

| anguage term nal s axi om producti ons finis
error cal l al | but | ookahead epsi | on
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$left $ri ght $non $precedence

B.2.6 Standard-Bezeichner.

In der POCO-Eingabesprache gibt es die folgenden vordeklarierten Bezeichner:

Integer — Pascal-Standardtyp Integer
Boolean — Pascal-Standardtyp Boolean
Char — Pascal-Standardtyp Char

Rea — Pascal-Standardtyp Real

Nil — Nil-Pointer

True — Boolesche Konstante true

False — Boolesche Konstante false

CR — Einzelzeichenklasse, Carriage Return
LF — Einzelzeichenklasse, Line Feed
EOL — Einzelzeichenklasse, Zeilenende
MaxInt — gro$te darstellbare ganze Zahl
Minlnt — kleinste darstel|bare ganze Zahl

B.3 Syntax der Generator-Eingabesprache (GES).

B.3.1 Die CGS-Eingabe:

<LanguageSpeci fication> ::= <lLanguageldentification>

<Ter m nal Defi nitionPart>
<Const ant Defi ni ti onPart >
<TypeDefinitionPart >
<Modul eDecl ar ati onPart >
<Axi onDefi nition>
<Pr oducti onDefinition>
Finis

B.3.2 Die Bezeichnung des zu generierenden Compilers:

<Languagel dentification> ::= Language <ldentifier> | <enpty>

Durch die Angabe des <identifiers> wird die Sprache, fur die ein Compiler generiert werden soll,
benannt. Der angegebene Bezeichner wird auch als Programm-Name fiir den generierten Bezeichner
verwendet.

Beispidl:
L anguage Pascal
fuhrt zu
Program Pascal_Compiler
as Programmname des generierten Compilers.
Wird keine Bezeichnung fiir die Sprache angegeben, so hei3t der generierte Compiler “Compiler”.



132 Syntax der POCO — Eingabesprache

B.3.3 Definition der Terminalsymbole.

Die Definition der Terminalsymbole besteht aus der Definition von Einzelzeichenklassen und der
Definition der einzelnen Symbolklassen, den Terminalen der kontextfreien Grammatik.

<Termi nal DefinitionPart> ::= Term nal s
{ <Characterd assDefinition>}
<Term nal Definition>
{ <Term nal Definition>}

B.3.3.1 Einzelzeichenklassen-Definition.

Die Einzelzeichenklassen-Definitionen erlauben die Zusammenfassung semantisch aquivalenter
Zeichen eines zugrundegelegten Alphabets. Dadurch wird die Definition von Symbolklassen er-
leichtert. Gleichzeitig hat die Verwendung von Einzelzeichenklassen EinfluB auf die Grope des
generierten Scanners, da dort Ubergange unter mehreren Einzelzeichen zu einem Ubergang unter
der Einzelzeichenklasse zusammengefaf3t werden konnen.

<Characterd assDefinition> ::= <CharC assMode> <Char C assSpec>

<Char C assMode> = - | M| <enpty>
<Char Ol assSpec> .= <Char Cl assNane> =
<CharC ass> { , <Chard ass> } ;
<Char d ass> 1= <Char Const ant > |
<Char Const ant > - <Char Const ant >
<Char C assNane> i:= <identifier>
Beispid:
Letters = ‘A -‘'Z2, ‘a -‘'z2, '’

faft alle Buchstaben und das Zeichen Underscore zu einer Einzelzeichenklasse mit dem Namen
L etters zusammen.

Durch die Angabe des Modus der Einzelzeichenklasse kann das Verhalten des Scanners bei
Erkennen eines Zeichens festgel egt werden:

Die Modusangabe ‘-’ erlaubt die Markierung einer Einzelzeichenklasse
ignorierbar; eine ignorierbare Einzelzeichenklasse kann als eine Menge
von Zeichen betrachtet werden, die vom Scanner dazu verwendet werden,
um Symbole voneinander zu trennen, die jedoch nicht as Bestandteil eines
Symbols erkannt werden.

A Durch die Modusangabe ‘' wird eine Einzelzeichenklasse als ignorierbar,
nicht trennend charakterisiert; fur Elemente einer solchen Klasse gilt, da3
sie aus dem Zeichenstrom “herausgefiltert” werden, ohne da3 sie Symbole
trennen.

cr Die Einzelzeichenklasse ist relevant.
Beispid:
Die Einzel zeichenkl assen-Definition
N Under Score = *
kann dazu verwendet werden, die Aufschreibung von Zahlkonstanten in der Form

1_234 567
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Ubersichtlich zu gestalten (der “Wert” der Zahl sei hier 1234567)

B.3.3.2 Symbolklassen-Definition.

Die Definition einer Symbolklasse erfolgt durch die Angabe einer Klassennummer KCODE, einer
(Scanner-relevanten) Markierung zur Kennzeichnung des Screening-Modus (der die Art und Weise
regelt, in der der Relativcode eines Tokens bestimmt wird), einer optionalen Angabe der Prazedenz,
den Bezeichner des Terminalsymbols sowie einen regularen Ausdruck zur Beschreibung der
lexikalischen Struktur des Symbols.

<Term nal Definition> <KCode> <Scr eeni nghode>
<Pr ecedenceSpec>
<Synbol C assNane>

= <Regul ar Expr essi on>

<Synbol C assNane> <l dentifier>

<Pr ecedenceSpec> ;1= < <Associativity>
{ , <Unsignedlnteger>1} > |
<enpty>
<Associ ativity> c:= $left | $right | $non
<Ter m nal > i:= <ldentifier>
<KCode> ::= <Unsi gnedl nt eger >
<Scr eeni nghbde> =+ | * | - | M| M <Unsignedl nteger>
| <empty>

<ldentifier> bezeichnet den Namen des Terminalsymbols in der Generator-Eingabe; die Angabe des
Klassencodes <K Code> dient zur Kommunikation mit dem Compile-Zeit-Scanner. Der Klassencode
muf3 eindeutig sein.

Screening M odes

Der Screening-Mode dient zur Spezifikation der Art und Weise, wie der Scanner die verschiedenen
Elemente einer Symbolklasse behandeln soll. Der Scanner codiert die erkannten Symbole durch ein
Paar (KlassenCode, RelativCode), wobei der KlassenCode in der Eingabe spezifiziert ist und die
Vergabe des RelativCodes in Abhangigkeit vom Screening- Mode erfolgt. Es gibt die folgenden
Moglichkeiten:

o Der Scanner interpretiert diese Symbolklasse a's eine konstante Klasse, das
heif3t die Elemente dieser Klasse sind zur Generierungszeit bekannt und
kdnnen sich zur Laufzeit des Scanners nicht mehr andern.

Diese Symbolklasse wird als ignorierbar betrachtet, das erkannte Token
wird nicht an den Parser Ulbergeben und der Leseprozef3 wird unmittelbar
forgesetzt. Damit lassen sich Symbolklassen wie etwa Kommentare leicht
beschreiben.

‘+ Diese Symbolklasse wird als variabel betrachtet. Der Scanner vergibt an
jedes neue erkannte Symbol dieser Klasse eilnen eindeutigen Relativcode,
der an den Parser weitergegeben wird. Wird vom Scanner ein schon friher
erkanntes Symbol erneut gelesen, so wird der urspriinglich vergebene
Relativcode verwendet.

x? Diese Symbolklasse ist ebenfalls variabel, im Unterschied zu der oben
beschriebenen Form wird jedoch jedem erkannten Symbol ein neuer
Relativcode zugeordnet, unabhangig davon, ob es schon friher erkannt
worden war. Durch die Angabe dieses Screening-Modes kann der Benutzer
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Einflup auf die Laufzeit des Scanners nehmen: es konnen Suchzeiten
erspart werden.

Dieser Screening-Mode ist fur Zahlkonstante vorgesehen und markiert eine
Symbolklasse als konvertierbar. Damit wird es moglich, Zahlkonstanten
unmittelbar im Scanner in Werte umzuwandeln und damit die Aufgaben
der semantischen Analyse zu erleichtern. Die Basis der Zahldarstellung
muf3 nach dem ‘' -Zeichen angegeben werden; es gibt die folgenden
Maoglichkeiten:

A2 : Konvertierung einer Binarzahl

A8 : Konvertierung einer Oktal zahl

10 : Konvertierung einer Dezimalzahl; die Basisangabe ist hier optional
716 : Konvertierung einer Hexadezimal zahl

Nicht zulassige Ziffern werden dabei ignoriert, also
17Q : kann in die Oktalzahl 17 (Dezimal 15) umgewandelt werden,
das Zeichen *Q’ wird ignoriert.

Zur Beschreibung der syntaktischen Struktur der lexikalischen Objekte werden erweiterte regulare
Ausdriicke verwendet. In regularen Ausdriicken konnen die Namen von Einzelzeichenklassen und
textlich vorher definierten Symbolklassen verwendet werden. Die Namen von Symbolklassen
missen paarweise verschieden sein und durfen nicht mit Namen fir andere Objekte der Eingabe
Ubereinstimmen. Es konnen auch keine Namen von Einzel zei chenklassen verwendet werden, die als
ignorierbar markiert sind.

<Regul ar Expr essi on> .= <Chard assNane>

<Synbol C assNane>
<Char Const ant >

<Stri ngConst ant >
<Concat enat i on>

<Al ternative>
<Equi val ence>
<lterationOption>

<Al | but Expr essi on>
<LookaheadExpr essi on>

<St ri ngConst ant > :1= <String_2>
<Concat enat i on> 1= <String>
<Al ternative> .. = ( <Regul ar Expressi on>

| <Regul ar Expr essi on>
{ | <Regul ar Expression } )

<Equi val ence> ::= ( <Regul ar Expr essi on>

<IterationOption>

, <Regul ar Expr essi on>
{ , <Regul ar Expression } )

[ <Regul ar Expressi on> ]
* [ <Regul ar Expression> ] |
* <Range> [ <Regul ar Expressi on> ]

<Range> ::= <Unsignedlnteger> - <Unsignedl nteger>

| <Unsi gnedl nt eger > -

| - <Unsignedl nt eger>
<Al | but Expressi on> ::= <Regul ar Expr essi on>

Al |l but ( <Regul ar Expressi on> )
<LookaheadExpr essi on> 1= <Regul ar Expr essi on>

Anmerkungen:

Lookahead ( <Regul ar Expressi on> )
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(1) Alternativen dienen zur Definition von Symbolklassen, deren Elemente je einen eigenen
Relativcode erhalten sollen; der Relativcode der Elemente einer solchen Symbolklasse ergibt sich,
indem die Elemente von links nach rechts beginnend mit 1 durchnumeriert werden.

Beispiel 1.
3 AddOp = ((“+ | ‘-7 ] for');

‘+" hat den Relativcode 1
‘or’ hat den Relativcode 3

Beispiel 2:
ERlIOp="'< (‘> | = );

‘<>' hat den Relativcode 1
‘<=" hat den Relativcode 2

(2) Aquivalenzen erlauben die Zusammenfassung von Elementen in einer konstanten Symbolklasse
ohne die Vergabe eines eigenen Relativcodes an jedes Element.
Beispid:
BeginSy = ( ‘begin’ , ‘Begin’ , ‘BEGAN );
‘“begin’, 'Begin’, ‘BEG N habenaledenReativcode 1
(3) Durch eine Option kann eine (eventuell leere) Folge von Elementen beschrieben werden. Die

Struktur eines Elements wird durch den regularen Ausdruck zwischen den eckigen Klammern
angegeben. Es gibt im einzelnen die folgenden Varianten:

[R] Der reguldre Ausdruck R kann einmal auftreten oder ganz entfallen
*[R] R kann beliebig oft auftreten oder ganz entfallen

*u-o[R] R mup mindestens n-mal, kann hdchstens jedoch m-mal auftreten
*u- [R] R mup mindestens n-mal, danach jedoch beliebig oft auftreten

*m [R] R kann ganz entfallen oder aber hochstens m-mal auftreten

(4) Allbut-Ausdriicke kdnnen dann verwendet werden, wenn es einfacher ist das Komplement einer
regularen Menge zu beschreiben. Dies wird an folgendem Beispiel deutlich:

Beispiel:
10 — Comment = “{" Allbut ( '} );
beschreibt einen Kommentar in der Programmiersprache Pascal

(5) Lookahead-Ausdriicke werden dann benotigt, wenn ein Symbol erst dann einer Klasse
zugeordnet werden kann, sobald der Scanner eine gewisse Vorausschau machen konnte. Typisch ist
die folgende Situation in der Programmiersprache FORTRAN:

Beispiel:
9 DoSy = ‘DO Lookahead ( ldent ‘=" IntConst *,’ );

damit wird vermieden, da3 etwa bei dem Bezeichner ‘DOI10" das Prafix als do-Symbol
erkannt wird.

Einschrankungen und Konventionen:
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1. (1) Alsignorierbar gekennzeichnete Symbolklassen dirfen nicht als Terminalsymbole
in der kontextfreien Grammatik der POCO- Eingabe verwendet werden; der Scanner
ubergibt diese Symbole nicht an den Parser. Der Scanner-Generator erkennt diese
Situation als Fehler.

2. (2) Einekonstante Symbolklasse wird beschrieben durch:

(a) ein Einzelzeichen

(b) den Namen einer Einzelzeichenklasse

(c) den Namen einer konstanten Symbolklasse

(d) einer Konkatenation von Einzelzeichen (Stringtyp 1)

(e) einem String vom Typ 2

(f) einer Aquivalenzklasse gebildet aus Elementen von (a)-(e)

(g) Alternativen von Ausdriicken gebildet aus Elementen der Form (a)-(f)

3. (3) Stringkonstanten vom Typ 2 (eingeschlossen in Doppelapostrophe) konnen nur in
konstanten Zeichenklassen auftreten; sie kdnnen auch nicht zusammen mit anderen
regularen Ausdriicken auftreten, insbesondere durfen Symbolklassen nicht aus mehreren
Stringkonstanten bestehen.

4. (4) Furjeden String vom Typ 2 mup es eine Musterklasse geben, in der die lexikalische
Struktur des Strings beschrieben wird. Der Scanner erkennt zunachst nur die
Musterklasse, erst wahrend der Screening-Phase wird dem erkannten Symbol das rich-
tige (Klassen-, Relativcode)-Paar zugeordnet. Bei Fehlen einer solchen Musterklasse
meldet der Generator einen Fehler.

B.4 Die Deklaration benannter Konstanten.

Die Definition von benannten Konstanten dient zur Vereinfachung der Attributierung und zur
Erleichterung von Typdefinitionen die Syntax entspricht (bis auf die fehlende Moglichkeit zur
Definition von real-K onstanten) der Konstanten-Deklaration in PASCAL.:

<ConstantDefinitionPart> ::= Const <ConstantDefinition>

{ ; <ConstantDefinition>} ; | <enpty>
<Const ant Definition> .= <ldentifier> = <Const ant >
<Const ant > : 1= <Unsi gnedNunber > |

<Si gn> <Unsi gnedNunber > |
<Constantldentifier > |

<Si gn> <Constantldentifier> |
<String>

<Unsi gnedNumrber > <Unsi gnedI nt eger >

<Si gn> =+ |-

<Constantl dentifier> <l dentifier>

B.5 Die Definition der Attribut-Typen.

Die Definition der Attributtypen erfolgt weitgehend analog zur Definition von Typen in der
Programmiersprache PASCAL. Als Basistypen sind integer, char und boolean zugelassen, auf den
Typ real wird verzichtet.
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<TypeDefinitionPart> i1 = Type <TypeDefinition>
{ ; <TypeDefinition>}
| <enpty>
<TypeDefinition> c:=<ldentifier> = <Type>
<Type> 1= <Sinpl eType>

<StructuredType>
<Poi nt er Type>

<Si npl eType> .= <Scal ar Type>

<Subr angeType>

<Typel dentifier>
<Typel dentifier> i:= <ldentifier>
<Scal ar Type> c:= ( <ldentifier>{ , <ldentifier>} )
<SubrangeType> ::= <Constant> .. <Constant>
<StructuredType> .. = <UnpackedStruct uredType>

packed <UnpackedStructuredType>
<UnpackedStruct uredType> ::= <ArrayType> | <RecordType> | <Set Type>

<ArrayType> c:= array [ <indexType>
{ , <indexType>} ] of <Conponent Type>

<I ndexType> : 1= <Sinpl eType>
<Conponent Type> 1= <Type>
<Recor dType> = record <FieldList> end

<Fi el dLi st > .= <Fi xedPart >
<Fi xedPart> ; <Vari antPart>
<Vari ant Part >

<Fi xedPart > .. = <RecordSection> { ; <RecordSection>}
<Recor dSecti on> .= <Fieldldentifier>

{ , <Fieldlidentifier>} : <Type>

<enpt y>
<VariantPart> ::= case <TagFi el d> <Typeldentifier>

of <Variant> { ; <Variant>}
<TagFi el d> .= <Fieldldentifier>: | <enpty>
<Variant > ::.= <CaselLabel Li st>

B.6 DieDeklaration der semantischen Aktionen.

Die semantischen Aktionen werden (zusammengefa3t in Moduln von Pascal-m) als externe Moduln
deklariert; dabel werden inherited-Attribute als value- und derived-Attribute als var -Parameter (im
Sinne der Programmiersprache PASCAL) notiert.

<Mbdul eDecl ar ati on> 1= nodul e <nodul e identifier>
<InterfacePart >
<l npl enentati onPart > |
nodul e <nodul e identifier>
<interface part>
use ;
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<InterfacePart > .= interface
<Constant Definiti onPart>
<TypeDefi ni tionPart >
<Pr ocedur e/ Funct i onHeadi ng>
{ <Procedure/FunctionHeadi ng>}

<l npl ement ati onPart > ::= inplementation <Bl ock>

<Bl ock> .. = <label declaration part>
<Const ant DefinitionPart >
<TypeDefinitionPart >
<Vari abl eDecl arati onPart >
<Modul eDecl arati onPart >
<Pr ocedur e/ Functi onDecl ar ati onPart >
<statenent part>

<Mbdul eDecl arationPart> ::= { <Mddul eDecl aration> ; }
<Conpi | ati onUni t > ::= <Progranr | <Mdul e>
<Mbdul e> ::= <Modul eDecl aration>

{ ; <Mbdul eDecl ar at i on>}

B.7 Die Definition des Axioms der Sprache.

<Axi omDefinition> ;.= AXi om <Nont er m nal >

<Nontermnal> ::= <ldentifier>

B.8 Die Definition der Produktionen der attr. Grammatik.

<Pr oducti onDefiniti on> ;.= Productions <Production>
{ <Production> }

Die Definition der Produktionen erfolgt in van Wijngarden-Notation: jede Produktion wird mit “.”
abgeschlossen, verschiedene Alternativen zu einem Nonterminal werden mittels “;” getrennt,
aufeinanderfolgende Symbole auf der rechten Seite einer Alternative durch “,”. Zwischen linker und

rechter Seite einer Produktion steht ein “:”. (Wir nennen i.a. eine Alternative einer Produktion eine
Regel.)

<Pr oducti on> i:= <LeftSide> : <RightSide> .
<Left Si de> = <Nonterm nal > { <LHSAattri butes> }
<LHSAattri but es> c:= ( <AttributeG oup>

{ ; <AttributeGoup>1} )
<AttributeG oup> ::= <InhAttributeG oup> |

<Der Attri but eG oup>
<InhAttributeGoup> ::= <AttributeList> | enpty
<DerAttributeGoup> ::= var <AttributeList> | enpty

Man beachte, daf3 inherited-Attribute (derived-Attribute) als value- (var-) Parameter analog zu
einem PASCAL-Prozeduraufruf notiert werden; dies ist eine Konzession an die Wirtssprache, vor
allem wegen der analogen Spezifikation der sem. Aktionen.
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<Attri buteList> o= <Attributeldentifier>
{ , <Attributeldentifier>}
<Typel dentifier>

Analog zu einem Standard-PASCA L -Prozeduraufruf erfolgt die Spezifikation des Typs der Attribute
durch Angabe eines deklarierten Typbezeichners; eine explizite Typvereinbarung ist (abgesehen von
den Standard-Typen) nicht moglich.

<Ri ght Si de> c:= <Alternative> { ; <Alternative> }
<Expli citPrecedence>

<Alternative> ::= <AltElenent> { , <AltEl enent> }

<Expli citPrecedence> .= $precedence <Term nal > |
<enpt y>

<Al t El enent > .= <Al t Header > |

<Al t Header > ( <RHSAttri but e>
{ , <RHSAttribute> 1} ) |
call <SemAction>

<Al t Header > ::= <Nonternminal > | <Term nal >
Die Verwendung von call ist redundant und wird nur aus Grinden der besseren Lesbarkeit verlangt.

<SemAct i on> .= <Procedureldentifier> |
<Procedureldentifier>
( <Atual Par anet er >
{ , <Actual Parameter> } )

<Procedureldentifier> c:= <ldentifier>

<Act ual Par anet er > c:= <Attributeldentifier>

<Attributeldentifier> ci= <ldentifier> |
<Const ant |l dentifier>

<RHSAt tri but e> ci= <Attributeldentifier>

<enpty> ::=

Die Verwendung von benannten Konstanten auf Attribut-Positionen (bzw. Parameter-Positionen von
semantischen Aktionen) unterliegt der Bedingung, daf3 sie nur auf derived-Positionen der linken
Seite bzw. inherited-Positionen der rechten Seite einer Regel stehen durfen.

In Anhang D ist als Beispiel fur eine Eingabe in POCO die Generator-Eingabesprache in ihrer
eigenen Syntax angegeben.
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Anhang C: Syntax der POCO-Eingabesprache (Syntax-Diagramme)

Anmerkung:

Die folgenden Syntaxdiagramme beschreiben die wichtigsten Konstrukte der POCO-
Eingabesprache. Nicht aufgefuhrte Konstrukte entsprechen Elementen der Programmiersprache
Pascal; “ String_2" ist in Anhang B definiert.

»» |s a nhottaimplemented inna PostScript versione. Scusi.
Please refer to the Springer Informatik Fachbericht 164!!
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Anhang D: Beispiel fur eine Eingabe in der Generator-Eingabe-
sprache.

{$L+, S+, P+, C+}

{

Di e fol gende Ei ngabe i st

die (leicht

gekuerzte) Beschreibung der

POCO- Gener at or - Ei ngabespr ache

in ihrer eigenen Syntax.

Language POCCO

Termi nal s
Bu =‘'a -
Zi =0 -
Dollar = ‘$';
us S
Apo =T
Quote =
1 + ldent =
2 * IntConst =
4 * StringConst
5 * CharString
6 LParent =
7 RParent =
8 LBracket =
9 RBracket =
10 Conmma =
11 Semi col on
12 Peri od =
13 Col on =
14 Pl usSy =
15 M nusSy =
16 St ar Sy =
17  AtSy =
18 | sSy =
19 RangeSy =
20 Poi nt er Sy
21 LanguageSy
22 Ter m nal Sy
23  Axionby =
24 Pr oduct Sy
25 FinisSy =
26 ErrorSy =
27 Call sy =
28 AlbutSy =
29 LookAheadSy
30 MboduleSy =
31 InterfaceSy
32 | npl enent Sy
33 ProcSy =
34 FuncSy =
35 UseSy =
36 Const Sy =
37 TypeSy =
38 \Var Sy =

Bu | Dollar) * [ (Bu |
* Z

Qj[tle]Allbut (Quote) ;
*1-[Apo All but (Apo)]

= “LANGUAGE"

“AXI ovr

“FI NI S’

“ERROR’;
“ CALL"

“ALLBUT”

“TERM NALS' :
= “ PRODUCT]I NS

= “LOOKAHEAD

“MODULE” ;

= “I NTERFACE” ;
= “l I\/PLEI\/ENTATI O\ ;

Zi
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39 ArraySy = “ARRAY" ;

40 RecordSy = “RECORD ;

41 Set Sy = “SET” ;

42 CaseSy = “CASE" ;

43 OSy = “OF ;

44 EndSy = “END’ ;

45 PackedSy = “PACKED’ ;

46 LeftSy = “$LEFT” ;

47 Ri ght Sy = “$Ri ght” ;

48 NonSy = “$NON'

49 PrecSy = “$PRECEDENCE" ;

50 LessSy =<

51 GeaterSy = ‘> ;

60 — Commentl = ‘{’ Albut ("}') :

61—®rment2:‘ ’ [} Allbut (7*1 l)l) ;

62 — Blanks = "* * * [ * ‘] ;

Axi om LanguageSpec

Pr oducti ons

LanguageSpec . Languagel dent,
Ter mDef Part ,

Const Decl Part
TypeDef Part
Modul eDecl Part
Axi onDefinition ,
Pr oducti onDef ,

Fi ni sSy .

Languagel dent : LanguageSy , ldent ;
(* Epsilon *)

Ter nDef Par t : Terminal Sy ,

Char Cl assDefs ,
Synbol Cl assDefs .

Char Cl assDef s . Char d assDefs, Chard assDef
(* Epsilon *)

Char d assDef . Char d asshbde ,
| dent
IsSy ,
Char SpeclLi st ,
Sem col on .

Char C assMbde : M nusSy ;
Poi nter Sy ;
(* Epsilon *)

Char SpeclLi st . Char SpeclList, Comma, Chard ass ;
Chard ass .

CharCd ass : CharString ;
CharString , MnusSy , CharString .

Synbol C assDefs : Synbol C assDefs, Synbd assDef ;
Synbd assDef

Synhd assDef . IntConst ,
Synbd asshMbde
Pr ecedenceSpec ,
| dent ,
IsSy ,
Regul ar Expr
Semi col on ;
Semi col on .

PrecedenceSpec : LessSy , Associativity , GeaterSy ;
LessSy , Associativity , Comma ,
IntConst , GeaterSy ;
(* Epsilon *)

Associativity : LeftSy ;

Ri ght Sy ;
NonSy .
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Synbd assMbde : PlusSy ;
StarSy ;
M nusSy ;
Poi nter Sy ;
Poi nt er Sy, IntConst;
(* Epsilon *)

Regul ar Expr . RegExpression , Regul ar Expr ;
RegExpr essi on .

RegExpression : ldent ;
Char String ;
StringConst ;
RegAl ternative ;
RegEqui val ence ;
Iterati onOption ;
Al | but Expression ;
LookAheadExpr

RegAl ternative : LParent , AltExprList , RParent

Al t Expr Li st . AltExprlList, AltSy , Regul arExpr ;
Regul ar Expr , Al'tSy , Regul ar Expr

RegEqui val ence : LParent , Equi vExprList , RParent

Equi vExprList : EquivExprList , Conma , Regul ar Expr ;
Regul ar Expr , Comma , Regul ar Expr

IterationOption : QualifierOption ,
LBracket, Regul arExpr , RBracket

QualifierOption : StarSy , RangeOption ;
(* Epsilon *)

RangeQOpt i on : MnusSy , IntConst ;
IntConst , MnusSy ;
IntConst , MnusSy , IntConst ;
(* Epsilon *)

Al'l but Expression : Al butSy , LParent , Regul arExpr , RParent
LookAheadExpr : LookAheadSy , LParent , Regul arExpr , RParent

Const Decl Part : ConstSy , ConstDefList ; (* Epsilon *)
Const Def Li st . ConstDeflList, ConstDefinition ;
ConstDefinition .
ConstDefinition : ldent , IsSy , Constant , Sem colon .
Constant : IntConst ;
| dent ;
StringConst
Char String .
TypeDef Par t : TypeSy , TypeDeflList ; (* Epsilon *)
TypeDef Li st . TypeDefList, TypeDefinition ;

TypeDefinition .
TypeDefinition : ldent , IsSy , TypeSpec , Senicolon .

TypeSpec : SinpleType ;
Struct ur edType ;

Poi nt er Type .
Si npl eType . Scal ar Type ;

Subr angeType ;

I dent .
Scal ar Type : LParent , ldentList , RParent
Subr angeType : Constant , RangeSy , Constant

StructuredType : UnpackStruct Type;
PackedSy, UnpackStruct Type .

UnpackStruct Type : ArrayType ;
Recor dType ;
Set Type .

145
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ArrayType : ArraySy , LBracket , I|ndexTypeList , RBracket |,
O Sy , Conponent Type .

I ndexTypeLi st : IndexTypelList , Conma , |ndexType ;
I ndexType .

I ndexType : SinpleType .
Conponent Type : TypeSpec .
Recor dType . RecordSy , FieldList , EndSy .

Fi el dLi st : Fi xedPart ;
Fi xedPart , Sem colon , VariantPart ;
Var i ant Par t

Fi xedPart : FixedPart , Senmicolon , RecordSection ;
RecordSection .

RecordSection : ldentList , Colon , TypeSpec ;
(* Epsilon *)
Vari ant Part : CaseSy , TagField , TypeSpec , O'Sy , VariantList
Vari ant Li st : VariantlList , Semicolon , Variant ;
Var i ant
Vari ant . CaselLabel List , Colon , LParent , FieldList , RParent
CaselLabel Li st : Caselabel List, Comma , IntConst ;
I nt Const
TagField : ldent , Colon ; (* Epsilon *)
Poi nt er Type . PointerSy , ldent
Set Type : SetSy , OFSy , TypeSpec .

Modul eDecl Part : Modul eDecl List ; (* Epsilon *)
Modul eDecl Li st : Modul eDecl Li st , Mdul eDecl ;

Modul eDecl
Modul eDecl . Modul eSy , ldent , Sem colon
, InterfacePart , UseSy , Semicolon .
InterfacePart : InterfaceSy , ConstDecl Part , TypeDefPart |,
Pr ocHeadi ngLi st
ProcHeadi ngLi st : ProcHeadi ngLi st , ProcHeadi ng
; ProcHeading .
Pr ocHeadi ng : ProcSy , ldent , ParaneterOption , Semcolon .

ParameterOption : LParent , AttributeList , RParent ;
(* Epsilon *)

Axi onDefinition : AxionmBy , |dent
ProductionDef : ProductSy , ProductionList

ProductionLi st : ProductionList , Production ;
Pr oduction .

Pr oducti on . LeftSide , Colon, RightSide , Period .
LeftSide : ldent , LhsAttributes .

LhsAttributes : LParent , AttributelList , RParent ;
(* Epsilon *)

AttributeList : AttributeList , Semicolon , AttributeG oup ;
AttributeGoup .

AttributeGoup : InhAttributes ;
Der Attri butes

InhAttributes : IdentList , Colon , TypeSpec .
DerAttributes : VarSy , ldentList, Colon , TypeSpec .
IdentList : ldentList , Conma , ldent ;

| dent

RightSide : RightSide , Senmicolon , Alternative ;
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Al ternative .

Alternative : Alternative , Comma , AltElenent , ExplicitPrec ;
Al tElemrent , ExplicitPrec .

ExplicitPrec . PrecSy , ldent ;
(* Epsilon *)

Al t El enent . AltHeader , RhsAttributes ;

ErrorSy , ldent ;
(* Epsilon *)

RhsAttri butes : LParent , ldentList , RParent ;
(* Epsilon *)

Al t Header : ldent ;
Call Sy , Ident

FINI'S
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Anhang E: Liste der POCO-Fehlermeldungen
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101 :
102
103 :
104
105 :
106 :
107

108
109 :
110 :
111 :
112 :
113 :
114 :
115 :
116 :
117 :
118 :
119 :
120 :
121 :

ERROR I N SI MPLE TYPE

| DENTI FI ER EXPECTED; DO NOT USE PASCAL RESERVED WORDS!
‘ PROGRAM  EXPECTED

‘)’ EXPECTED

‘1" EXPECTED

I LLEGAL SYMBOL

ERROR | N PARAVETER LI ST

' OF EXPECTED

‘(7 EXPECTED
ERROR I N TYPE
‘[’ EXPECTED

‘]’ EXPECTED
‘END EXPECTED
‘; " EXPECTED

| NTEGER EXPECTED
‘=" EXPECTED

‘BEG N EXPECTED

ERROR | N DECLARATI ON PART
ERROR IN FI ELD- LI ST

‘.’ EXPECTED

‘*’  EXPECTED

‘.’ EXPECTED

‘<’ Expected

‘>' Expected

MODULE DECLARATI ON MUST BE AT LEVEL 1
‘USED OR ‘| MPLEMENTATI ON'  EXPECTED

‘| NTERFACE' EXPECTED

MODULE | NTERFACE PART MUST NOT BE EMPTY
‘| MPLEMENTATI ON'  EXPECTED

ERROR | N CONSTANT

‘=" EXPECTED

‘ THEN' EXPECTED

“UNTI L' EXPECTED

‘DO EXPECTED

‘TO /' DOWNTO EXPECTED
‘I FF EXPECTED

‘FI LE EXPECTED

ERROR | N FACTCOR

ERROR | N EXPRESSI ON

| DENTI FI ER DECLARED TW CE

LOW BOUND EXCEEDS H GH BOUND

I DENTI FI ER I S NOT OF APPROPRI ATE CLASS
I DENTI FI ER NOT DECLARED

SI GN NOT ALLOWED

NUMBER EXPECTED

I NCOVPATI BLE SUBRAGE TYPES

FI LE NOT ALLOWED HERE

TYPE MUST NOT BE REAL

TAGFI ELD TYPE MUST BE SCALAR OR SUBRANGE

I NCOVPATI BLE W TH TAGFI ELD TYPE

I NDEX TYPE MJUST NOT BE REAL

I NDEX TYPE MUST BE SCALAR CR SUBRANGE

BASE TYPE MUST NOT BE REAL

BASE TYPE MUST BE SCALAR OR SUBRANCE

ERROR I N TYPE OF STANDARD PROCEDURE PARAMETER
UNSATI SFI ED FORWARD REFERENCE

FORWARD REFERENCE TYPE | DENTI FI ER | N VARI ABLE DECLARATI ON
FORWARD DECLARED; REPETI TI ON OF PARAMETER LI ST NOT ALLOWED
FUNCTI ON RESULT PARAMETER MUST BE SCALAR, SUBRANGE OR PO NTER

FI LE VALUE PARAMETER NOT ALLOVED

149
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122 :
123 :
124 :
125 :
126 :
127 :
128 :
129 :
130 :
131 :
132 :
133 :
134 :
135 :
136 :
137 :
138
139 :
140 :
141 :
142 :
143 :
144 :
145 :
146 :
147 :
148 :
149 :
150 :
151 :
152 :
153 :
154 :
155 :
156
158 :
159
160 :
161 :
162 :
163 :
164 :
165
166 :
167 :
168 :
169
170 :
171 :
172 :
174 :
175 :
176 :
177 :
178 :
180 :
181 :

201 :
202 :
203 :
205 :
206 :

250 :
251 :
252 :
253 :
254
255 :
256 :
257 :
258 :
259 :
260 :

FORWARD DECLARED FUNCTI ON; REPETI TI ON OF RESULT
M SSI NG RESULT TYPE | N FUNCTI ON DECLARATI ON

“F’ - FORVAT FOR REAL ONLY

ERROR | N TYPE OF STANDARD FUNCTI ON PARAVETER
NUVBER OF PARAVETERS DOES NOT AGREE W TH DECLARATI ON
| LLEGAL PARAVETER SUBSTI TUTI ON

RESULT TYPE OF PARAMETER FUNCTI ON DOES NOT AGREE W TH DECLARATI ON
TYPE CONFLI CT OF OPERANDS

EXPRESSI ON | S NOT OF SET TYPE

TESTS ON EQUALI TY ALLOWED ONLY

STRI CT | NCLUSI ON NOT ALLOWED

FI LE COVPARI SON NOT ALLOWED

| LLEGAL TYPE OF OPERAND(S)

TYPE OF OPERAND MUST BE BOOLEAN

SET ELEMENT TYPE MUST BE SCALAR OR SUBRANGE

SET ELEMENT TYPES NOT COVPATI BLE

TYPE OF VARI ABLE |'S NOT ARRAY

I NDEX TYPE |'S NOT COVPATI BLE W TH DECLARATI ON
TYPE OF VARI ABLE |'S NOT RECORD

TYPE OF VAR ABLE MUST BE FILE OR PO NTER

| LLEGAL PARAVETER SUBSTI TUTI ON

| LLEGAL TYPE OF LOOP CONTROL VARI ABLE

| LLEGAL TYPE OF EXPRESSI ON

TYPE CONFLI CT

ASSI GNVENT OF FI LES NOT ALLOWED

LABEL TYPE | NCOVPATI BLE W TH SELECTI NG EXPRESSI ON
SUBRANGE BOUNDS MUST BE SCALAR

I NDEX TYPE MUST NOT BE | NTEGER

ASSI GNVENT TO STANDARD FUNCTI ON |'S NOT ALLOWED
ASSI GNVENT TO FORMAL FUNCTI ON |'S NOT ALLOWED

NO SUCH FI ELD IN THI S RECORD

TYPE ERROR | N READ

ACTUAL PARAMETER MUST BE A VARI ABLE

CONTROL VARI ABLE MUST NOT BE DECLARED ON | NTERVEDI ATE LEVEL
MULTI DEFI NED CASE LABEL

M SSI NG CORRESPONDI NG VARI ANT DECLARATI ON

REAL OR STRI NG TAGFI ELDS NOT ALLOWED

PREVI OUS DECLARATI ON VAS NOT FORWARD

AGAI N FORWARD DECLARED

PARAMVETER S| ZE MUST BE CONSTANT

M SSI NG VARI ANT | N DECLARATI ON

SUBSTI TUTI ON OF STANDARD PROC/ FUNC NOT ALLOWED
MULTI DEFI NED LABEL

MULTI DECLARED LABEL

UNDECLARED LABEL

UNDEFI NED LABEL

ERROR | N BASE SET

VALUE PARAMVETER EXPECTED

STANDARD FI LE WS REDECLARED

UNDECLARED EXTERNAL FILE

PASCAL PROCEDURE OR FUNCTI ON EXPECTED

M SSING FILE ‘' INPUT' | N PROGRAM HEADI NG

M SSI NG FI LE * QUTPUT* | N PROGRAM HEADI NG

ASSI GNVENT TO FUNCTI ON | DENTI FI ER NOT ALLOWED HERE
MULTI DEFI NED RECORD VARI ANT

CONTROL VARI ABLE MUST NOT BE FORMAL

CONSTANT PART OF ADDRESS OUT OF RANGE

ERROR | N REAL CONSTANT : DI G T EXPECTED
STRI NG CONSTANT MUST NOT EXCEED SOURCE LI NE
I NTEGER CONSTANT EXCEEDS RANGE

ZERO LENGTH STRI NG NOT ALLOWED

I NTEGER PART OF REAL CONSTANT EXCEEDS RANGE

TOO MANY NESTED SCOPES OF | DENTI FI ERS

TOO MANY NESTED PROCEDUES AND/ OR FUNCTI ONS
TOO MANY FORWARD REFERENCES OF PROCEDURE ENTRI ES
PROCEDURE TOO LONG

TOO MANY LONG CONSTANTS | N THI S PROCEDURE
TOO MANY ERRORS IN THI' S SOURCE LI NE

TOO MANY EXTERNAL REFERENCES

TOO MANY EXTERNALS

TOO MANY LOCAL FI LES

EXPRESSI ON TOO COWVPLI CATED

TOO MANY EXI T LABELS
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300 : DIVISION BY ZERO

301 : NO CASE PROVI DED FOR THI S VALUE

302 : | NDEX EXPRESSI ON OQUT OF BOUNDS

303 : VALUE TO BE ASSIGNED IS QUT OF BOUNDS

304 : ELEMENT EXPRESSI ON QUT OF RANGE

390 : String Exceeds Max. Possible Length

397 : Illegal Character

398 : | MPLEMENTATI ON RESTRI CTI ON

399 : VARI ABLE DI MENSI ON ARRAYS NOT | MPLEMENTED

450 : Synbol C ass Defined Tw ce

451 : Character Constant Expected

452 : 11l egal Neglect Synbol

453 : Character Sets Must Be Ordered

454 : Character Defined In More Than One Synbol C ass
455 : 11l egal Synmbol C ass Mde

456 : Too Many Synbol C ass Definitions.

458 : Character Class or Synmbol O ass Nane Expected
459 : Illegal Conbination of Alternative/ Sem Equality
460 : | gnorabl e Synbols Not All owed

461 : Il gnorable Synmbol C ass Nane Not All owed

462 : Option Lower Bound Exceeds Upper Bound

463 : Strings Not Allowed in Non-Constant Synbol C asses
464 : Upper Bound of Option M ssing

465 : Only Single Elenent Character C asses Al owed
466 : Non- Constant Synbol C ass Name Not All owed

467 : ‘'-’ Expected

468 : Constant C ass Name Not Al | owed

469 : Constant String Used Tw ce

470 : Constant String is used in Miultiple C asses

471 : Synbol Cl ass Nane Not Allowed in ALLBUT Argunent
473 : Strings Not Allowed in ALLBUT Expressions

474 : Option Not Allowed in ALLBUT Expression

475 : Semantic Equality Not Allowed in ALLBUT Expression
476 : Options Not Allowed in Constant Synbol C asses
477 : No Nested ALLBUT Expressions All owed

478 : ALLBUT Not Allowed in Constant Synbol d asses
479 : First Part of ALLBUT Expression Ml forned

480 : Semantic Equality Not Allowed in Non-Constant Synbol C asses
483 : To Many Nested Alternatives/ Semantic Equalities
484 : Mal forned Constant Synmbol C ass Definition

491 : SCANNER accepts enpty | nput

492 : Synbol C asses not Disjunct:

499 : Mal fornmed Regul ar Expression

501 : I1llegal OPTION or OPTION For mat

502 : 1llegal Synbol C ass Code

503 : Synbol C ass Code Used Twice

504 : lgnorable Synmbol C ass Not Allowed in Syntax Definition
510 : G.: AXIOM Definition Expected

511 : Axi om Must Not Have |Inherited Attributes.

512 : G.: ‘;’ EXPECTED

513 : &: “," [ ‘;" [ .’ EXPECTED

520 : G.: ‘ PRODUCTI ONS' EXPECTED

530 : G.: NONTERM NAL Defined Twi ce

550 : G.: ‘FINIS EXPECTED

560 : G.: Undecl ared Senmantic Procedure

566 : Ternminal Identifier (Symbol O ass Name) Expected

620 : Nonterminal ldentifier Expected

621 : Illegal Synmbol in Alternative

636 : Inconsistent Number of Terminal Synbol Attributes

637 : Nunmber of Attributes does not agree with NT Declaration
638 : Inconsistent Nunmber of Attributes for this NT in prec. |nput
639 : Inconsistent or erroneous Attribute Usage in prec. G ammar
640 : Inherited Attribute Did Not Appear on a Defining Position
641 : Left Hand Side Derived Attributes Are not Assigned a Val ue
660 : GL: UNDECLARED TERM NAL

697 : The Foll owing Nonterm nal Does Not Derive a Terminal String
698 : The Fol | owi ng Nont erni nal Cannot Be Reached Fromthe Axi om
699 : The Foll owi ng NONTERM NAL does not have an Associated Rule

701 : SG Error in Synmbol dass Definition:

800 : AG The Followng Attribute is not found on the Attribute Stack
810 : The Following Constant is not of adequate Type

811 : Constant on Derived Position of Procedure NOT ALLOWED
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Anhang F: ASCI| — Zeichensatz

Dec Hex Chr Dec Hex Chr Dec Hex Chr Dec Hex Chr
0 00 NUL 32 20 SPC 64 40 @ 96 60
1 01 ~A 33 21 ! 65 41 A 97 61 a
2 02 "B 34 22 " 66 42 B 98 62 b
3 03 ~C 35 23 # 67 43 C 99 63 c
4 04 "D 36 24 $ 68 44 D 100 64 d
5 05 ~E 37 25 % 69 45 E 101 65 e
6 06 ~F 38 26 & 70 46 F 102 66 f
7 07 "G 39 27 ’ 71 47 G 103 67 g
8 08 ~"H 40 28 ( 72 48 H 104 68 h
9 09 Al 41 29 ) 73 49 | 105 69
10 0A ~J 42 2A * 74 4A J 106 6A
11 0B ~K 43 2B + 75 4B K 107 6B k
12 0C ~L 44 2C , 76 4C L 108 6C |
13 oD ™M 45 2D 77 4D M 109 6D m
14 OE ~N 46 2E . 78 4E N 110 6E n
15 OF ~O 47 2F / 79 4F (@) 111 6F o]
16 10 7P 48 30 0 80 50 P 112 70 p
17 11 ~Q 49 31 1 81 51 Q 113 71 o}
18 12 ~R 50 32 2 82 52 R 114 72 r
19 13 7S 51 33 3 83 53 S 115 73 S
20 14 T 52 34 4 84 54 T 116 74 t
21 15 ~U 53 35 5 85 55 ] 117 75 u
22 16 "V 54 36 6 86 56 V 118 76 \Y;
23 17 ~W 55 37 7 87 57 W 119 77 W
24 18 ~X 56 38 8 88 58 X 120 78 X
25 19 7Y 57 39 9 89 59 Y 121 79 y
26 1A ~Z 58 3A : 90 5A Z 122 7A z
27 1B 7] 59 3B ; 91 5B [ 123 7B {
28 1C M 60 3C < 92 5C \ 124 7C
29 1D 7] 61 3D = 93 5D ] 125 7D }
30 1E ~» 62 3E > 94 5E A 126 7E ~
31 1F ~_ 63 3F ? 95 5F _ 127 7F DEL

Anmerkung:

Der ASCII-Zeichensatz wird Generator-intern zur Darstellung von Character-K onstanten verwendet. Der
Scanner-Generator kann jedoch mit dem Zeichensatz der Zielmaschine parametrisiert werden, so da3 ein
generierter Scanner auch auf einer Zielmaschine ablauffahig ist, deren Zeichensatz nicht ASCII ist.
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IR! font 3; exit;
»» opus finitum ««
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In diesem Abschnitt wird kurz auf die Bedienung des (eigentlichen) Generators eingegangen. Wir
konzentrieren uns dabei auf die Bedienung des Systems auf zwei verbreiteten Rechnersystemen und
auf eine Beschreibung der Optionen, mit deren Hilfe man Einflup auf den Ablauf und die Ergebnisse
der Generierung nehmen kann. Zusatzlich gehen wir auf die Moglichkeiten ein, die POCO zur
Behandlung mehrdeutiger Grammatiken bietet.

G.1 Bedienung des Systems.

Das POCO-System ist derzeit ablauffahig auf Rechenanlagen unter den Betriebssystemen BS2000
(Siemens), UNIX (BSD 4.2, BSD 4.3) und VMS (DEC) sowie auf Mikrocomputern der 1BM
PC/AT-Klasse unter MS-DOS 3.2 (Microsoft). In diesem Abschnitt gehen wir nur auf die Bedienung
des Generators unter BS2000 und UNIX ein; eine Beschreibung des Systems auf Mikrorechnern
wird Bestandteil eines eigenen Textes werden.

G.1.1 Gemeinsame Eigenschaften unter BS2000 und UNI X.

Fur den Betrieb unter den angegebenen Betriebssystemen gelten die folgenden Konventionen:

1. Der Generator arbeitet auf drei verschiedenen Dateien, die alle vom Typ TEXT im
ublichen Pascal-Sinn sind.

2. Datel 1 (intern mit der File-Variablen input verbunden) wird als Eingabe-Datei bendtigt;
diese Datei enthdlt die POCO-Eingabe in der beschriebenen Form.

3. Datei 2 (intern mit der File-Variablen output verbunden) wird als Protokoll-Datei
verwendet und enthalt nach einem Lauf des Generators Angaben zum Generierungs-
ablauf, Fehlermeldungen sowie eine Protokollierung der Eingabe und die
(umfangreichen) Ausgaben der Teil-Generatoren, sofern dies nicht durch die Angabe
einer entsprechenden Option unterdriickt wurde.

4. Datei 3 (intern mit der File-Variablen PRR verbunden) wird als Ausgabe-Datei fir einen
generierten Compiler verwendet; ein generierter Compiler kann in einer der folgenden
Formen ausgegeben werden:

— ¢en Pascal-m-Quellprogramm mit Extern-Bezuegen auf separat-tber-
setzbare semantische Moduln

— ein (Standard-) Pascal-Quellprogramm, in dem die semantischen
Aktionen als forward-Prozeduren eingetragen sind; der Benutzer muf3
den Text der semantischen Aktionen nachtragen

— ein p-Code-Programm mit Extern-Beziigen auf semantische Maoduln

G.1.2 Betrieb von POCO unter BS2000.

Auf Siemens BS2000-Anlagen 1353t sich POCO am einfachsten mit Hilfe einer Kommandoprozedur
starten; wir geben dafUir ein Beispiel an:
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/ PROCEDURE C, ( &GRAM) , SUBDTA=&

/ SYSFI LE SYSDTA=( SYSCMD)

/ FI LE #PRR. &GRAM FCBTYPE=SAM LI NK=PRR

| FI LE #LI ST. &GRAM FCBTYPE=SAM LI NK=QUTPUT
/ FI LE GRAM &GRAM FCBTYPE=SAM LI NK=I NPUT

/| EXEC POCO, Tl ME=60

| RELEASE PRR

/ RELEASE OUTPUT

/ RELEASE | NPUT

/ END

Ein Lauf des Generators kann dann durch
/ DO KOM GEN, nane

gestartet werden. Dabei wird angenommen, daf3 die Kommando-Prozedur in einer Datei KOM.GEN
abgespeichert ist und die POCO-Eingabe in einer Datei

GRAM nane
abgelegt ist. Protokoll und Generatorergebnisse sind dann in den Dateien

#PRR nanme : Ausgabe- Dat ei
#LI ST. nane : Protokol | - Dat ei

zu finden.

G.1.3 Betrieb unter UNIX-Betriebssystemen.

In UNIX-Systemen a3t sich der Generator starten mittels dem Kommando
POCO ei ngabe- dat ei protokoll-datei ergebnis-datei

Die Namen der Dateien sind frei wahlbar; die Zugriffspfadnamen miissen vollstandig angegeben
werden.

In UNIX-Systemen kann optional die Erzeugung der generierten Compiler-Komponenten in der
Form von konstanten Tabellen gewahlt werden, die zur Laufzeit des Compilers durch feste Treiber
interpretiert werden. Diese Generierungsvariante ist ein Zugestandnis an eine Gruppe von UNIX-
Benutzern. Die so erzeugten Tabellen werden als C- Quelltext erzeugt und mussen zunachst in
bindefahige Objekte tUibersetzt werden, um danach zum Compiler-Skelett (das in der ergebnis-Datei
abgelegt wird) zusammengebunden zu werden.

G.1.4 Optionen zur Steuerung des Generierungsablaufs.

Der Generierungsablauf, die Form der generierten Compiler sowie der Umfang der Protokollierung
konnen durch die Angabe von Optionen beeinflupt werden.

Eine Optionsangabe besteht aus einer offnenden Kommentarklammer (also { oder (* ), unmittelbar
gefolgt von einem ‘$ sowie einer Liste von Optionen, die durch eine schlieBende Kommentar-
klammer ('} oder *) ) abgeschlossen wird. Vor und nach dem Dollarzeichen sowie unmittelbar nach
einer Optionskennung sind keine Leerzeichen erlaubt.

Eine Option setzt sich zusammen aus einem Kennbuchstaben und einer Angabe ‘+ oder ‘-’ oder
einer Ziffer, falls dies in der unten angegeben Tabelle vermerkt ist; durch ‘+ wird eine Option
“eingeschaltet”, durch ‘-’ wird sie “ausgeschaltet”, eine Ziffer hat die unten beschrieben Wirkung.
Der Kennbuchstabe kann in Grop3- oder Kleinschreibung angegeben werden. Bei Start des Genera-
tors gelten gewisse Voreinstellungen, diein der Tabelle in Klammern angegeben sind.

Tabelle der zulassigen Optionen:
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A () . generiere Attribut-{ bergabe-Information

cCH) . erzeuge Compiler-Objekt

Cco : erzeuge Compiler in Pascal-m (entspricht L+)

Cc1 : erzeuge Compiler in Standard-Pascal

c4 : erzeuge Compiler-Tabellen (nur unter UNIX!)

C5 : erzeuge Compiler-Tabellen (nur unter UNIX!)

D (-) : Ausgabe von Debug-/Trace-Information

L (+) . kompl ettes Eingabe- und Generierungsprotokol|

L1 : nur Protokallierung der Eingabe

L2 : nur Ausgabe des Scanner-Generators

L3 : nur Ausgabe des Attributer-Generators

L4 : nur Ausgabe des Parser-Generators

LO > entspricht L- : keine Protokollierung

(bei ausgeschalteter Protokollierung werden Fehlermeldungen dennoch

ausgegeben)

N () : Disambiguierung von Parse-Konflikten

O () : shift-reduce-Optimierung (Parser)

P () : generiere Parser

S () . generiere Scanner

T () . Ausgabe der Symboltabelle des Grammatiklesers

X () : Cross-Reference-Liste der Eingabe-Symbole

Z () : Schon-Ausdruck, bewirkt besonders grofe Ausgaben
Beispiel:

{$L+,P+,S,C+}

L+ : vollstandige Protokollierung eingeschal tet
P+ : Parser-Generierung eingeschaltet

S- : Scanner-Generierung ausgeschaltet

C+ : Pascal-m-Codeerzeugung eingeschaltet

G.2 Behandlung mehrdeutiger Grammatiken.

Eine Grammatik hei3t mehrdeutig, falls sie die syntaktische Struktur einer Sprache nicht eindeutig
beschreibt. Konkret liegt dann die Situation vor, daf3 der Parser nicht entscheiden kann, ob das
nachste Symbol der Eingabe zu lesen (shift-Aktion) oder ein Tell der schon gelesenen Eingabe zu
einem Nichtterminal zu reduzieren ist (reduce- Aktion). Man nennt eine solche Situation einen
shift-reduce-Konflikt Ein typisches Beispiel fur eine solche Situation ist das “dangling else’-
Problem, das in dem folgenden Grammatikfragment fur die Programmiersprache Pascal enthalten ist:

Statenment : I1fSy, Condition, ThenSy, Statenent ;
I fSy, Condition, ThenSy, Statement, ElseSy, Statenent

Dieses Konstrukt ist mehrdeutig, da fur geschachtelte If-Anweisungen nicht festgelegt ist, zu
welchem vorausgehenden if ein eventuell nachfolgendes else gehort, also

if Xthenif Ythen B:= Aelse B:=2C
kann in den beiden folgenden M oglichkeiten strukturiert werden:

if X then
if Ythen B := A
else B:=C
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bzw.
if X then
if Ythen B := A
else B:=C

Die zweite Interpretation ist die, die in den meisten Programmiersprachen mit einem solchen
Konstrukt angenommen wird: ein gelesenes else wird mit dem unmittelbar vorausgehenden if ver-
bunden.

Eine ahnliche Situation liegt vor, wenn der Parser nicht entscheiden kann, nach welcher Regel er zu
reduzieren hat; diese Situation nennt man reduce-reduce-Konflikt.

Soll fur eine mehrdeutige Grammatik durch POCO ein Parser generiert werden, so wird der Parser-
Generator einen Fehler melden und die Erzeugung eines Parsers unterdriicken. Da in vielen Fdlen
die Erzeugung eines Parsers dennoch erwinscht ist (mehrdeutige Grammatiken sind oftmals kirzer
und “natrlicher” als eindeutige), erlaubt POCO durch die Angabe einer entsprechenden Option die
automatische Disambiguierung fur Konflikte der oben beschriebenen Art. Die automatische
Disambiguierung erfolgt dabei (analog zu [Joh 76]) gemd&B3 den beiden folgenden Regeln:

1.  ImFaleeines shift-reduce-Konflikts wird die Parser-Aktion shift erzeugt.

2.  Im Falles eines reduce-reduce-Konflikts wird eine reduce-Aktion gemaB der in der
Grammatik textuell zuerst spezifizierten Regel erzeugt.

Durch diese Disambiguierungsregeln wird der oben beschriebene Konflikt des “dangling else’
aufgelost; in einigen Fallen (etwa bei der Spezifikation von arithmetischen Ausdrucken) ist diese ein-
fache Losung nicht ausreichend. Hier ist notwendig, die Prioritat der Operatoren sowie ihre
Assoziativitat zu berticksichtigen. POCO erlaubt daher die explizite Spezifikation von Priorita und
Assoziativitat fur die Terminalsymbole der Grammatik; damit wird es moglich, Parse- Konflikte
aufzulosen und einen Parser zu erzeugen, der die angegebenen Prioritdten und Assoziativitaten
beriicksichtigt.

Die Prioritat eines Terminalsymbols ist eine ganze Zahl, die frei wahlbar ist, beziiglich der
Assoziativitat kann angegeben werden, ob ein Operator nach links oder rechts bindet bzw. nicht-
assoziativ ist. Die Angaben zur Prioritat und Assoziativitat eines Terminalsymbols werden in jeder
Grammatikregel berticksichtigt: Prioritat und Assoziativitat einer Regel ergeben sich aus den jeweili-
gen Werten des letzten Terminalssymbols auf der rechten Seite der Grammatikregel. Werden
Terminalsymbole in der Grammatik mit unterschiedlichen Prioritédten bendtigt wird, so kann durch
eine explizite Angabe die Prazedenz einer Grammatikregel geandert werden. FUr einige Regeln
konnen diese Angaben fehlen.

Die Disambiguierung erfolgt dann nach den folgenden Regeln:

1. Bei einem shift-reduce-Konflikt:
Fal 1: Grammatikregel und Lookaheadzeichen haben Prazedenzinformation:
a) Die Prioritaten sind verschieden:

Der Konflikt wird aufgelost zugunsten der Aktion mit der hochsten
Prioritatsangabe.

b) Die Prioritaten sind gleich:
Der Konflikt wird aufgrund der Assoziativitaten aufgel Ost:

Links-Assoziativitat impliziert reduce
Rechts-Assoziativitat impliziert shift
Nicht-Assoziativitat impliziert eéinen Fehler

Fall 2: Grammatikregel oder Lookaheadzeichen haben keine Prazedenzinformation:

Die oben angegebenen allgemeinen Disambiguierungsregeln werden
zugrundegel egt.
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2. be einem reduce-reduce-K onflikt:

Die allgemeinen Disambiguierungsregeln werden zugrundegelegt.

Werden Parse-Konflikte mithilfe des oben beschriebenen Verfahrens disambiguiert, so wird trotz
entsprechender Fehlermeldungen des Generators ein Parser erzeugt. Die Fehlermeldungen sind dann
als Warnungen zu betrachten; im allgemeinen ist es ratsam, Konfliktsituationen aus der Grammatik
zu entfernen, dies gilt insbesondere fir reduce-reduce-K onflikte.



160 Anhang G: Hinweise zur Bedienung des Generators.



Literaturverzeichnis 161

[ADA 80]
[Add 79]
[AEH 73]
[AhJ 74]
[AhU 72]
[AhU 72]
[AhU 73]

[AhU 78]
[AKZ 81]

[Alt 78]

[Amm 74]

[Amm 75]

[Amm 77]

[Atk 82]
[Bac 75]
[Bac 76]
[BaC 77]

[BaC 79]

Literaturverzeichnis

Reference Manual for the ADA Programming Language (Proposed Standard
Document) United States Department of Defense, July 1980.

A.N. Addyman (et al.), A Draft Description on PASCAL Software — Practice &
Experience, Val. 9, pp. 381-424 (1979)

T. Anderson, J. Eve, J.J. Horning, Efficient LR(1)-Parsers Acta Informatica, Val. 2,
pp. 12-39, Springer-Verlag (1973)

A.V. Aho, S.C. Johnson, LR-Parsing; Computing Surveys, Vol. 6, 2, pp. 99-124
(1974)

A.V. Aho, JD. Ullman, The Theory of Parsing, Translation and Compiling
Prentice-Hall (1972)

A.V. Aho, JD. Ullman, Optimization of LR(k)-Parsers. Journa of Computer and
Systems Sciences, 6, 6, pp. 573-602 (1972)

A.V. Aho, J.D. Ullman, A Technique for Speeding up LR(k)-Parsers SIAM Journa
of Computing 2, 2, pp. 106-127 (1973)

A.V. Aho, J.D. Ullman, Principles of Compiler Design; Addison-Wesley (1978)

B. Ashbrook, U. Kastens, E. Zimmermann, Generating an Efficient Compiler Front-
End. Universitat Karlsruhe, Fak. fur Informatik, Bericht Nr. 17/81 (1981)

W. Altmann, Beschreibung von Programmoduln zum Entwurf zuverlassiger
Software Arbeitsbericht Bd. 11, Nr. 16, Erlangen (1978)

U. Ammann, The Method of Structured Programming applied to the
Developement of a Compiler Int. Comp. Symp. 1973, North-Holland, pp. 93-99
(1974)

U. Ammann, Die Entwicklung eines PASCAL-Compilers nach der Methode des
Strukturierten Programmierens Diss. ETH 5456, ETH Zurich (1975)

U. Ammann, Ein paar Bemerkungen zur Implementierung von PASCAL in:
PASCAL - 3. Treffen 1977 GCh of the ACM Applied Computer Science, Val. 11 Carl
Hanser Verlag, Minchen Wien (1978)

L.V. Atkinson, Optimizing Two-State Case Statements in PASCAL Software —
Practice & Experience, Vol. 12, pp. 571-581 (1982)

P. Bachmann, Grundlagen der Compilertechnik R. Oldenbourg Verlag Miinchen
Wien (1975)

R.C. Backhouse, An Alternative Approach to the Improvement of LR Parsers Acta
Informatica,Vol. 6,No. 3,pp.277-296, Springer-Verlag (1976)

D. Bates, R. Cailliau, Experience with PASCAL-Compilers on Mini-Computers
SIGPLAN Noatices, Vol 12, No. 12, pp. 10-22 (1977)

W.A. Barrett, J.D. Couch, Compiler Construction: Theory and Practice Science
Research Ass., Inc. (1979)



162 Literaturverzeichnis

[BaE 74]
[BaG 81]

[Bal 77]

[Bar 71]
[Bar 87]
[Bau 73]
[BBW 75]

[Bel 73]
[Ber 78]

[Bil 82]
[Boc 73]
[Boc 76]
[BoH 78]
[Bor 79]
[Bou 77]
[Bow 77]
[Bro 72]
[Bro 77]
[Bro 82]
[BuJ 82]
[BUR 69]

[BuS 77]

[Bus 80]

F.L. Bauer, J. Eickel (Eds.), Compiler Construction — An Advanced Course
Springer-Verlag (1974), 2nd Ed. (1976)

G. Bartmuss, R. Giegerich, Compiler Development with MUG2 — An Introductory
Example TU Minchen, TUM-Info-Nr. 8102 (1981)

H. Balzert, PASCAL aus didaktisch-methodischer Sicht in: PASCAL — 3. Treffen
1977 GCh of the ACM Applied Computer Science, Vol. 11, Carl Hanser Verlag,
M inchen Wien (1978)

D. W. Barron (Ed.), PASCAL — The Language and its Implementation Wiley,
Chichester (1981)

U. Barthen, Ansatz eines Analysators von COBOL-Programmen fiur die
Qualitatseigenschaft “prufungsgerecht” Dipl. Arbeit, Universitat des Saarlandes, in
Vorb. (1987)

F. L. Bauer (Ed.), Softwar e Engineering; Springer-Verlag (1973)

S.R. Bourne, A.D. Birrel, I. Wdker, The ALGOL68C Reference Manual Cambridge
University Computer Laboratory (1975)

JR. Bell, Threaded Code CACM Vol. 16, No. 6, pp.370-372 (1973)

R.E. Berry, Experience with the PASCAL p-Compiler Software — Practice and
Experience, Val. 8, No. 5, pp. 617-628 (1978)

A. Biedl, M. Istinger, PASCAL-Normung und PASCAL -Erweiterung in: [LSS 82],
pp.205-221 (1982)

G.V. Bochmann, Hierar chical Language Definition SIGPLAN Natices, Val. 8, No. 9,
pp. 50-51 (1973)

G.V. Bochmann, Semantic Evaluation from Left to Right CACM, Val. 19, No. 2, pp.
55-62 (1976)

F.W. Bollinger, Th. Heubel, Ein System als Grundlage zur Implementierung der
Programmiersprache PASCAL auf dem Prozessrechnertyp AEG80-20 ; RZ der
Universitat des Saarlandes, Int. Bericht (1978)

R. Bornat, Under standing and Writing Compilers Macmillan (1979)

S.R. Bourne, ZCODE, A Simple Machine Cambridge University Computer
Laboratory (1977)

G.V. Bochmann, P. Ward, Compiler writing system for attribute grammars The
Computer Journal, Vol. 21, No. 2, pp. 144-148 (1977)

P.J. Brown, Levels of Language for Portable Software CACM, Val. 16, No. 12, pp.
1059-1062 (1972)

P.J. Brown (Ed.), Softwar e Portability Cambridge University Press (1977)

C. Bron, Modular PASCAL Language Definition (with special reference to the
PDP11 implementation) Dep. of Computing Science, Twente University of
Technology (1982)

C. Burgess, L.James, A Revised Indexed Biography for LR-Grammars and Parsers
SIGPLAN Notices, Vol. 17, No. 12, pp. 18-26 (1982)

JN. Buxton, B. Randell (Eds.), Software Engineering Techniques; Rome Conference
(1969)

H. Buschmann, J. Spiess, Die Implementierung von PASCAL fiur die PRIME-300
in: PASCAL — 3. Treffen 1977 GCh of the ACM Applied Computer Science, Val. 11,
Carl Hanser Verlag, Miinchen Wien (1978)

D.W. Bustard, An Introduction to PASCAL-Plusin: [McM 80] (1980)



Literaturverzeichnis 163

[Cai 82]

[Cap 72]

[CNL 79]

[CoH 79]

[Cow 82]
[CPW 74]

[Cro72]
[DaP 80]

[Deg 85]

[Den 77]
[DeR 71]
[Dit 82]

[Els 76]
[Els 78]

[Eul 82]

[Eul 85]
[Fra79]
[FeG 68]

[Fel 79]

[FiM 80]
[Fos 80]
[FYN 72]

[Gan 76]

R. Cailliau, How to avoid getting SCHLONKED by PASCAL SIGPLAN Notices,
Vol. 17, No. 12 (1982)

P.C. Capon, D. Morris, J.S. Rohl, I.R. Wilson, The MU5 Computer Target Language
and Autocode The Computer Journal, Vol. 15, No. 2, pp. 109-112 (1972)

R.G.G. Cattell, JM. Newcomer, B.W. Leverett, Code Generation in a Machine
Independent Compiler ACM-Sigplan Symp. Compiler Construction, Boulder, Co.
Vol. 14, No. 8, pp. 65-75 (1979)

R. Cohen, E. Harry, Automatic Generation of Near-Optimal Linear-Time
Tranglators for Non-Circular Attribute Grammars Conf. Rec. 6th Ann. ACM Symp. on
Principles of Prog. Languages, pp. 121-134 (1979)

R.J. Cowderoy, P.J.L. Wallis, The Transfer of a BCPL Compiler to the Z80
Microcomputer Software — Practice & Experience, Vol. 12, pp. 235-239 (1982)

S.S. Coleman, P.C. Pool, W.M. Waite, The M obile Programming System JANUS
Software — Practice & Experience, Val. 4, No. 1, pp. 5-23 (1974)

D. Crowe, Generating Parsersfor Affix Grammars CACM, Val. 15, No. 8 (1972)

M.C. Daniels, S. Pemberton, | mplementing a PASCAL Compiler on a 8085A System
Microcomputer Appl., Val. 4, No. 3 (1980)

W. Degenhard, Eine Modulbibliothek fiir Pascal-m Diplomarbeit, Universitat des
Saarlandes (1985)

P. Dencker, Ein neues LAL R-System Universita Karlsruhe, DiplomArbeit (1977)
F.L. DeRemer, Simple LR(k) Grammars CACM, Val. 14, No. 7, pp. 453-460 (1971)

W. Dithmar, | mplementierung eines CGS auf einem Mikrorechner — Der Attribut-
behandlungsgenerator Diplom-Arbeit, Universitéat des Saarlandes (1982)

E.F. Elsworth, Intermediate L anguages in Computation Ph.D. Thesis, University of
Cambridge (1976)

E.F. Elsworth, Compilation via an Intermediate Language The Computer Journal,
Vol. 22, No. 3, pp. 226-233, (1978)

M. Eulenstein, An Extension to PASCAL for Modular Programming and a
Proposal of a Conceptionally Machine Independent Linker ; in: [LSS 82], pp. 29-45
(1982)

M. Eulenstein, POCO-Compiler Generator User Manual Techn. Bericht Nr. A2/85,
Fachbereich Angewandte Mathematik und Informatik, Universitét des Saarlandes

D.J. Frailey, An Intermediate Language for Source and Target Independent Code
Optimization SIGPLAN Notices, Val. 14, No. 8 (1979)

J. Feldman, D. Gries, Trandator Writing Systems CACM, Val. 11, No. 2, pp. 77-113
(1968)

S.I. Feldman, Implementation of a Portable Fortran 77 Compiler Using Modern
Tools Proc. ACM SIGPLAN Symp. Compiler Construction, Vol. 14, No. 8, pp. 98-106
(1979)

C.N. Fisher, J. Manney, On the Role of Error-Productions in Syntactic Error
Correction Comp. Languages Val. 5, pp. 131-139 (1980)

V.S. Foster, Performance M easur ement of a PASCAL Compiler SIGPLAN Notices,
Vol. 15, No. 6, pp. 34-38 (1980)

A. Fujii, M. Yamazaki, H. Nishino, Hardware Independent Compilers Proc. 1st
USA-Japan Comp. Conf. pp. 456-461 (1972)

H. Ganzinger, MUG1-Manual TU Miinchen, TUM-Info-7608 (1976)



164 Literaturverzeichnis

[Gan 78]

[Gan 80]
[Gaw 75]
[Gie79]
[Gie81]
[GIW 77]
[GKR 79]
[GLS70]

[GMW 80]

[Gra80]
[Gra75]
[Gri 7]
[Gro 83]

[GRW 76]

[GRW 77]

[Hab 73]
[HeM 82]
[Hoa 81]
[HoH 79]
[Hop 70]
[Hot 74]

[Hot 78]
[How 73]

H. Ganzinger, Optimierende Erzeugung von Ubersetzerteilen aus
implementierungsorientierten Sprachbeschreibungen TU Minchen, TUM-
Info-7809 (1978)

H. Ganzinger, Some Principles for the Development of Compiler Descriptions from
Denotational Language Descriptions TU Miinchen, TUM-Info-8006 (1980)

H. Ganzinger, R. Wilhelm, Verschrankung von Compiler-Moduln TU Minchen,
Interner Bericht Nr. 7511 (1975)

R. Giegerich, Introduction to the Compiler Generating System MUG2 TU
Miinchen, TUM-Info-7913 (1979)

R. Giegerich, Automatische Erzeugung von Maschinencode-Optimierern TU
Miinchen, TUM-Info-8112 (1981)

R. Giegerich, R. Wilhelm, Implementierbarkeit attributierter Grammatiken GI-
Jahrestagung 77, Informatik-Fachberichte Bd. 10, pp. 17-36, Springer-Verlag (1977)

H.C. Gyllstrom, R.C. Knippel, L.C. Ragland, K.E. Spachman, The Universal
Compiling System SIGPLAN Notices, Vol. 14, No. 12, pp. 64-70 (1979)

G. Goos, K. Lagally, G. Sapper, P$440; TU Miunchen, Ber. Nr. 7002 (1970)

I. Glasner, U. Moncke, R. Wilhelm, OPTRAN — A Language for the Specification of
Program Transformations Informatik-Fachberichte Bd. 25, pp. 125-142, Springer-
Verlag (1980)

S.L. Graham, Table Driven Code Generation IEEE Computer, pp. 25-34, 8 (1980)
R.M. Graham, Principles of Systems Programming Wiley, N.Y. (1975)
D. Gries, Compiler Construction for Digital Computers Wiley, N.Y. (1971)

N. Gro$, Direkte Generierung von Parser-Tafeln in Form von p-Code-Moduln (in
Vorber.) Dipl.-Arbeit, Universitat des Saarlandes (1985)

H. Ganzinger, K. Ripken, R. Wilhelm, MUG1 — An Incremental Compiler-Compiler
Proc. ACM ‘76, Houston (1976)

H. Ganzinger, K. Ripken, R. Wilhelm, Automatic Generation of Optimizing
Multipass Compilers; Information Processing 77, North-Holland, Amsterdam, pp.
535-540 (1977)

A.N. Habermann, Critical Comments on the Programming Language PASCAL
Acta Informatica, Val. 3, pp.7-57, Springer-Verlag (1973)

J.L. Hennessy, N. Mendelsohn, Compilation of the PASCAL Case Statement
Software — Practice & Experience, Vol. 12, No. 12, pp. 879-882 (1982)

Charles Anthony Richard Hoare, The Emperor’s Old Clothes The 1980 ACM Turing
Award Lecture, Comm. of the ACM, Val. 24, No. 2, pp. 75-83 (1981)

T.J. Howkins, M.T. Harandi, Towards More Portable COBOL The Computer
Journal, Vol.22, No.4, pp.290-295,(1979)

F.R.A. Hopgood, Compiler — Die Ubersetzung von Programmiersprachen
Computer Monographien Bd. 3, Carl Hanser Verlag, M tinchen (1970)

G. Hotz, Axiomatisierung von Programmiersprachen und ihre Grenzen; Prog.
Methodology, Lect. Notesin Comp. Science, Vol. 23 (1974)

G. Hotz, Portabilitat von real-Programmen Int. Bericht (1978)

C.A.R. Hoare, N. Wirth, An Axiomatic Definition of the Programming Language
PASCAL Actalnformatica, Vol. 2, pp. 335-355, Springer-Verlag (1973)



Literaturverzeichnis 165

[IBH 80]

[JeW 75]

[Joh 76]
[Joh 78]

[JOW 78]
[K as 76]

[Keb 85]
[KHZ 82]
[KeR 78]

[Kew 76]

[Kin 73]
[Knu 68]
[Knu 71]
[Kos71]
[LeB 74]
[LeB 78]
[Lec 73]

[Lec81]
[LeD 75]

[LeF 79]
[LMW 81]
[Loe81]

[LRS 73]

J.D. Ichbiah, J.G.P. Barnes, J.-C. Heliard, B. Krieg-Bruckner, C. Roubine, B.A.
Wichmann, Modules and Visibility in the ADA Programming Language; in :
[McM 80] (1980)

K. Jensen, N. Wirth, PASCAL -User Manual and Report Lecture Notes in Computer
Science, Vol. 18, Springer-Verlag, Berlin-Heidelberg (1975), 3.Aufl. (1985)

S.C. Johnson, YACC — Yet Another Compiler Compiler Bell-Laboratories (1976)

S.C. Johnson, A Portable Compiler: Theory and Practice Proc. 5th ACM Symp.
Principles of Programming Lang., Vol. 13. No. 1, pp. 97-104 (1978)

S. Jahnichen, Ch. Oeters, B. Willis, Uber setzerbau ; Vieweg (1978)

U. Kastens, Ein Ubersetzererzeugendes System auf der Basis von attributierten
Grammatiken Universitat Karlsruhe, Fak. fur Informatik, Int. Bericht Nr. 10 (1976)

W. Keber, BISAM — ein maschinenunabhangiger Binder fiur Pascal-m
Diplomarbeit, Universitét des Saarlandes (1985)

U. Kastens, B. Hutt, E. Zimmermann, GAG: A Practical Compiler Generator
Lecture Notes in Computer Science 141, Springer-Verlag, Berlin (1982)

B.W. Kernighan, D.M. Ritchie, The C Programming Language Prentice-Hall, Inc.
(1978)

K. Kennedy, S.K. Warren, Automatic Generation of Efficient Evaluators for
Attributed Grammars Conf. Record 3rd ACM Symp. on Principles of Programming
Languages, Atlanta, Ga. (1976)

J.C. King, Abstract Machines and Software Design SIGPLAN Noatices, Vol.8, No. 9,
pp. 86-88 (1973)

D.E. Knuth, Semantics of Context-free Languages Math. Syst. Th. 2, pp. 127-145
(1968); (corr.: Math.Syst.Th. 5, p. 95 (1971))

D.E. Knuth, An Empirical Study of FORTRAN Programs Software — Practice &
Experience, Val. 1, No. 2, pp. 105-133 (1971)

C.H.A. Koster, Affix Grammars in: JE.L. Peck(Ed.): ALGOL 68-mplementation
North-Holland, pp. 95-109 (1971)

O. Lecarme, C.V. Bochmann, A (Truly) Usable and Portable Compiler Writing
System IFIP 74, pp. 218-221 (1974)

R.J. LeBlanc, Extensions to PASCAL for Separate Compilation SIGPLAN Notices,
Vol. 13, No. 9 (1978)

O. Lecarme, An Experience in Structured Programming and Transferability;
SIGPLAN Notices, Vol.8, N0.9, pp.95-96 (1973)

O. Lecarme, PASCAL and Portability in: [Bar 81], pp. 21-35 (1981)

O. Lecarme, P. Degjardins, More Comments on the Programming Language
PASCAL ActaInformatica, Vol. 4, pp. 231-243, Springer-Verlag (1975)

R.J. LeBlanc, C.N. Fisher, On Implementing Separate Compilation in Block-
Structured Languages SIGPLAN Notices, Vol.14, No.8, pp.139-143 (1979)

J. Loeckx, K. Mehlhorn, R. Wilhelm, Grundlagen der Programmiersprachen Vorl.
Skript (1981)

J. Lorscher, Ein LR-Scanner-Generator Dipl.-Arbeit, Universitat des Saarlandes
(1981)

P.M. Lewis I, D.J. Rosenkrantz, R.E. Stearns, Attributed Translations; Proc. 5th
Annual ACM Symp. on Theory of Computing, Austin, Texas (1973)



166 Literaturverzeichnis

[LRS 76]
[LSS82]
[Lvk 78]
[Man 83]
[Mau 69]
[McK 74]
[McM 80]
[MeN 82]
[MeS 73]
[MeT 80]
[MHW 70]

MWW 84]:

[MVB 81]

[NAJ 76]

[NaR 68]

[NeA 74]

[Nel 79]

[NPW 72]

[Nov 86]
[OrW 69]

[Pag 81]
[Pag 74]

P.M. Lewis I, D.J. Rosenkrantz, R.E. Stearns, Compiler Design Theory The Systems
Progr. Series, Addison Wesley (1976)

H. Langmaack, B. Schlender, JW. Schmidt (Hrsg.), Implementierung PASCAL-
artiger Programmier sprachen Teubner Verlag (1982)

Le Van Kiet, The Module: A Tool for Structured Programming ETH Zurich, Diss.
(1978)

R. Mansmann, Direkte Generierung der Compile-Zeit-Attribut-Berechnung in
Form von p-Code-M oduln Dipl.-Arbeit, Universitédt des Saarlandes (1985)

H. Maurer, Theoretische Grundlagen der Programmiersprachen — Theorie der
Syntax; B.l. HTB Bd. 404 (1969)

W.M. McKeeman, F.L. DeRemer, Feedback-Free Modularisation of Compilers
Lecture Notes in Computer Science, Vol. 7, pp. 78-88, Springer-Verlag (1974)

R.M. McKeag, A.M. Machaghten (Eds.) On the Construction of Programs
Cambridge University Press (1980)

H. Meijer, A. Nijhold, Trandator Writing Tools Since 1970: A Selective Biography
(June 1982) SIGPLAN Notices, Vol.17, No.11, pp. 62-72 (1982)

A.G. Merten, E.H. Sibley, Transferability and Trandation of Data CACM, Vadl. 8,
No. 9, pp. 112-114 (1973)

F.P. Mehrlich, SM. Tanner, Portability — High Level Language I mplementation
SIGPLAN Notices, Val. 15, No. 1, pp. 139-145 (1980)

W.M. McKeeman, J.J. Horning, D.B. Worthman, A Compiler Generator Prentice-Hall
Inc., Englewood Cliffs, N.J. (1970)

U. Moncke, B. Weisgerber, R. Wilhelm, How to Implement a System for
Manipulation of Attributed Trees Informatik-Fachberichte, Bd. 77, pp. 112-127,
Springer-Verlag (1984)

A. Miuller-von Brochowski, J. Arz, P. Auler, J. Messerschmidt, M. Ries, The
Programming Language COMSKEE (2nd Revised Report) SFB 100, Elektr.
Sprachforschung, Saarbriicken (1981)

K.V. Nori, U. Ammann, K. Jensen, H.H. Nageli, Ch. Jacobi, The PASCAL <P>
Compiler :
Implementation Notes (Revised Edition) Institut fur Informatik ETH Zirich (1976)

P Naur, B. Randell (Eds.), Softwar e Engineering Garmisch Conference (1969)

D. Nél, M. Armichahy, Semantic Attributes and Improvement of Generated Code
Proc.ACM Nat. Comp. Conf., San Diego, pp. 1-10 (1974)

P.A. Nelson, A Comparison of PASCAL Intermediate Languages SIGPLAN
Notices, Vol.14, No.8, pp. 208-213,(1979)

M.C. Newry, P.C. Poole, W.M. Waite, Abstract Machine Modelling to Produce
Portable Software — A Review and Evaluation. Software — Practice & Experience,
Vol. 2, pp. 107-136 (1972)

M. Novak, Aspekte der Kompilierung und Optimierung beim HILL-System Dipl.
Arbeit, Universitét des Saarlandes (1986)

R.J. Orgass, W.M. Waite, A Base for a Mobile Programming System. CACM Val.
12, No. 8, pp. 507-510 (1969)

F.G. Pagan, Formal Specification of Programming L anguages Prentice-Hall (1981)

D. Pager, On Eliminating Unit Reductions from LR(k)-Parsers Lecture Notes in
Computer Science Vol. 14, pp. 242-254, Springer-Verlag (1974)



Literaturverzeichnis 167

[Pag77a]
[Pag77b]
[PeD 82]
[Pen 77]
[Pen 86]
[Pes77]

[PeS 79]

[Pfa 82]
[Poo 74]
[PoW 73]

[PuB 81]
[Pur 80]
[PWD 81]

[RaR 64]
[Rau 86]

[Ric 71]

[Ric 77]
[SaD 79]

[Sam 69]

[Sch 75]
[Sch 82]

[Sch 87]

[SiP 79]
[Sit 79]

[Som 82]

D. Pager, On Eliminating Unit Reductions from LR(k)-Parsers Acta Informatica,
Vol.9, pp. 31-59, Springer-Verlag (1977)

D. Pager, A Practical General Method for Constructing LR(k)-Parsers Acta
Informatica, Vol.7, pp. 249-268, Springer-Verlag (1977)

S. Pemberton, M. Daniels, PASCAL -Implementation: The p4-Compiler Ellis
Horwood Ltd. (1982)

T.J. Pennello, Error Recovery for LR Parsers Technical Report No. 77-7-002,
Information Sciences, University of California Santa Cruz

T.J. Pennello, Very Fast LR Parsing Proc. SIGPLAN 86 Symp. on Compiler
Construction, Palo Alto, Cal., pp. 147-151 (1986)

G. Pessall, Generierung eines PASCAL-s Compilers Dipl. Arbeit, TU Minchen
(2977)

D.R. Perkins, R.L. Sites, Machine-lndependent Code Optimization
SIGPLAN Notices, Vol.14, No.8, pp. 201-207 (1979)

P. Pfahler, Ein LR-Scanner-Generator Dipl. Arbeit, Universita des Saarlandes
P.C. Poole, Portable and Adaptable Compilersin: [BaES74], pp. 427-497 (1974)

P.C. Poole, W.M. Waite, Portability and Adaptability in: [BauS73], pp. 183-278
(2973)

P.W. Purdom,Jr., C.A. Brown, Parsing Extended L R(k) Grammar s Acta Informatica,
Vol. 15, pp. 115-127, Springer-Verlag (1981)

P.W. Purdom, Semantic Routines and L R(k)-Par sers Acta Informatica, Vol. 14, pp.
229-315, Springer-Verlag (1980)

G. Persch, G. Winterstein, S. Drossopoulou, M. Dausmann, An LALR(1)-Grammar
for (revised) ADA SIGPLAN Notices, Vol. 16, No. 3, pp. 85-98 (1981)

B. Randédll, L.J. Russell, AL GOL 60 I mplementation Academic Press, N.Y. (1964)

Th. Rauber, Registerverteilung und Codeselektion fur wechselnde Zielmaschinen
Dipl. Arbeit, Universitat des Saarlandes (1986)

M. Richards, The Portability of the BCPL-Compiler Software — Practice and
Experience, Vol. 1, No. 2, pp. 135-146 (1971)

M. Richards, Portable Compilersin: [Bro77] (1977)

A. Salvadori, Ch. Dumont, Some Inconsistencies in Programming Language
Implementation SIGPLAN Notices, Vol.14, No.11, pp. 107-109 (1979)

JE. Sammet, Programming Languages. History and Fundamentals Prentice-Hall
(1969)

H.-J. Schneider, Compiler; de Gruyter, Berlin New York (1975)

C. Schmauch, Ein Fehlerbehandlungsalgorithmus fur LR-attributierte
Grammatiken Diss., Universitat Kaiserslautern (1982)

U. Schmitt, Erstellung eines Front-Ends fur ein System zur automatischen
Erzeugung von Coderzeugern und Codeoptimierern. Dipl. Arbeit, Universitat des
Saarlandes, in Vorb. (1987)

R.L. Sites, D.R. Perkins, Universal p-Code Definition, vers.[0.3] University of
Cdliforniaat San Diego UCSD/CS-79/037 (1979)

R.L. Sites, Machine Independent Register Allocation SIGPLAN Notices, Val.14,
No0.8, pp. 221-225 (1979)

I. Sommerville, Softwar e Engineering Addison-Wesley Publ. Comp. (1982)



168 Literaturverzeichnis

[SpB 77]
[SRC 75]

[Ste 61]
[Str58a]:
[Str58b]:

[Tan 76]
[Tan 78]

[TKB 78]
[Tou 70]
[Tri 78]
[TSS82]
[UCS 78]

[WaG 84]
[Wai 67]

[Wai 70]
[Wai 73]

[Wai 77]
[Wat 74]

[Wat 77]
[Wat 79]
[Waz 78]
[Wel 73]

[WeM 81]

[WeQ 72]

E.E. Spratt, P.J. Brown, The Structure of the Coursein: [BroS77], pp. 3-4 (1977)

M. Griffiths, CNRS/SRC Software Portability Study in: [BroS77], pp. 301-302
(1977)

T.B. Stedl Jr., A First Version of UNCOL. Proc. Western Joint Computer Conference,
pp. 371-378 (1961)

J. Strong (et a.), The Problem of Programming Communication with Changing
Machines. A Proposed Solution. CACM Val. 1, No. 8, pp. 12-18 (1958)

J. Strong (et a.), The Problem of Programming Communication with Changing
Machines. A Proposed Solution, Part 2. CACM Vol. 1, No. 9, pp. 9-16 (1958)

A.S. Tanenbaum, Structured Computer Organisation Prentice-Hall (1976)

A.S. Tanenbaum, A Comparison of PASCAL and ALGOL 68 The Computer Journal,
Vol. 21, pp. 316-323 (1978)

A.S. Tanenbaum, P. Klint, W. Bohm, Guidelinesfor Softwar e Portability
Software — Practice & Experience, Val. 8, pp. 681-698 (1978)

J.T. Tou (Ed.), Software Engineering Vol. 1 und 2 Proc. 3rd Symp. on Computer &
Information Sciences, Miami Beach, Fla., 1969, Academic Press, N.Y ., 1970.

JM. Triance, A Study of COBOL Portability The Computer Journal, Vol. 21, pp.
278-281 (1978)

A.S. Tanenbaum, H.V. Staveren, JW. Stevenson, Using Peephole Optimization on
Intermediate Code ACM Trans. Prog. Lang. Syst. Val. 4, No. 1 (1982)

University of California at San Diego Institute for Information Systems : UCSD
(Mini-Micro Computer) PASCAL, Version |.5 LaJolla, Ca., September 1978.

W.M. Waite, G. Goos, Compiler Construction Springer-Verlag, New York (1984)

W. M. Waite, A Language-independent Macro Processor. CACM Voal. 10, No. 7, pp.
433-440 (1967)

W. M. Waite, The Mabile Programming System. Stage 2. CACM Val. 13, No. 7, pp.
415-421 (1970)

W.M. Waite, Discussion in Transferability. SIGPLAN Notices, Vol. 8, No. 9, pp.
11-16 (1973)

W.M. Waite, JANUS; in: [BroS77] (1977)

D.A. Watt, Analysis Oriented Two-Level Grammars Technical University Berlin,
Ph.D. Thesis, 1974.

D.A. Watt, The Parsing Problem for Affix Grammars Acta Informatica, Val. 8, No.
1, pp. 1-20, Springer-Verlag (1977)

D.A. Watt, An Extended Attribute Grammar for PASCAL. SIGPLAN Notices Vol.
14, No. 2, pp. 60-74 (1979)

J. Wazek, Ein Hardware-System zum Assemblieren, Binden und Laden Diss,, TU
Berlin (1978)

M. Weller (Chairman), Report of Session on Transferability SIGPLAN Notices,
Vol.8, No.9, pp. 11-16 (1973)

J. Welsh, M. McKeag, Strukturierte Systemprogrammierung mit PASCAL plus
Carl Hanser Verlag Munchen Wien, 1981.

J. Welsh, C. Quinn, A PASCAL-Compiler for ICL1900 Series Computers Software
— Practice & Experience, Vol. 2, No. 1, pp. 73-77 (1972)



Literaturverzeichnis 169

[Wet 79]

[Wic 77]
[Wil 74]

[Wil 79]

[Wil 82]

[Win 76]
[Wir71a]
[Wir71b]
[Wir77a]
[Wir77b]
[Wir77¢]

[Wir77d]
[Wir 82]

[WiS 83]

[WRC 76]

[WSH 81]
[Yuv 75]

[Zim 82]
[Zim 83]

H. Wettstein, Assemblierer und Binder Comp. Monograph. Bd.15, Carl Hanser
Verlag (1979)

B.A. Wichmann, Use of ALGOL60; in: [BroS77] (1977)

R. Wilhelm, Codeoptimierung mittels attributierter Transfor mationsgrammatiken
Lecture Notes in Comp. Science 26, pp. 257-266, Springer-Verlag (1974)

R. Wilhelm, Attributierte Grammatiken in: Informatik-Spektrum 2, pp. 123-130
(1979)

R. Wilhelm, LL- and LR-Attributed Grammars Informatik Fachberichte Nr. 53, pp.
151-164, Springer-Verlag (1982)

G. Winiger, A Note on One-Pass CASE Statement Compilation SIGPLAN Notices,
Vol. 11, No. 1, pp. 32-36 (1976)

N. Wirth, The Design of a PASCAL-Compiler Software — Practice & Experience,
Vol. 1, pp. 309-333 (1971)

N. Wirth, The Programming Language PASCAL Acta Informatica, Vol. 1, pp.
35-63, Springer-Verlag (1971)

N. Wirth, MODULA: A Language for Modular Multiprogramming Software —
Practice & Experience, Voal. 7, pp. 3-35, Wiley-Interscience (1977)

N. Wirth, Design and Implementation of MODULA Software — Practice &
Experience, Vol. 7, pp. 67-82, Wiley-Interscience (1977)

N. Wirth, The Use of MODULA Software — Practice & Experience, Val. 7, pp. 37-65
Wiley-Interscience (1977)

N. Wirth, Compiler bau; Teubner Studienbiicher Informatik (1977)

N. Wirth, Programming in Modula-2 Springer-Verlag, Berlin Heidelberg New York
(1982), 3rd Ed. (1985)

A. Wilk, W. Silverman, OPTIMA — A Portable p-Code Optimizer Software —
Practice & Experience, Vol. 13, pp. 323-354 (1983)

R. Wilhelm, K. Ripken, J. Ciesinger, H. Ganzinger, W. Lahner, R. Nollmann, Design
Evaluation of the Compiler Generating System MUGL1 Proc. 2nd Int.Conf. on
Software Engineering, San Francisco (1976)

J. Welsh, J. Sneeringer, C.A.R. Hoare, Ambiguities and I nsecurities in PASCAL in:
[BarS81], pp. 5-19 (1981)

G. Yuvd, Gathering Run Time Statistics Without Black Magic Software — Practice
& Experience, Val. 5, pp. 105-108 (1975)

H. Zima, Compilerbau | B.I. Reihe Informatik, Bd. 36 (1982)
H. Zima, Compilerbau Il B.I. Reihe Informatik, Bd. 37 (1983)



172 Literaturverzeichnis



