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Introducere

Un limbaj de programare este un limbaj care are drept scop de-
scrierea unor procese de prelucrare a anumitor date si a structurii aces-
tora prelucrare care se realizeaza in general cu ajutorul unui sistem de
calcul.

Exista in prezent un numar mare de limbaje de programare de nivel
tnalt sau evoluate care se caracterizeaza printr-o anumita naturalete,
in sensul ca descrierea procesului de prelucrare cu ajutorul limbajului
este apropiata de descrierea naturala a procesului respectiv. Dintre
limbajele de acest tip cu o anumita raspandire in momentul de fata
mentionam limbajele PASCAL, FORTRAN, C, JAVA, etc. Un program
redactat intr-un limbaj de programare poarta denumirea de program
sursa.

Fiecare sistem de calcul, in functie de particularitatile sale, poseda
un anumit limbaj propriu, numit cod masina, acesta fiind singurul lim-
baj inteles de procesorul sistemului. Un astfel de limbaj contine un
numar mic de instructiuni elementare de manipulare a datelor (dar
care se executa foarte rapid). Un program redactat in limbajul cod
magina al sistemului de calcul 1l numim program obiect.

Procesul de transformare al unui program sursa in program obiect
se numeste compilare sau translatare, uneori chiar traducere.

Tehnicile de compilare sunt tehnici de programare specializate
utilizate in primul rdnd pentru la scrierea programelor de translatare,
aplicabile la realizarea unei game de programe similare translatoarelor.

Primul compilator a fost realizat in 1957-1958 pentru limbajul FOR-
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TRAN, de catre o echipa de cercetatori de la [.B.M., condusa de John
Backus. Acum, scrierea unui compilator se face mult mai usgor si simplu
datorita elaborarii unei teorii a compilarii fundamentate matematic de
Teoria limbajelor formale si aparitia unor unelte software specializate
pentru generarea automata a unor componente ale translatorului.

1.1 De ce invatam tehnici de compilare?

Desigur ca foarte putini informaticieni vor avea nevoie sa scrie un com-
pilator pentru un limbaj general de nivel inalt, ca de exemplu C, Pas-
cal, Java. Totusi, iata caateva motive pentru care acest curs apare in
planul de invataméant al majoritatii institutiilor de invataméant superior
din domeniul Computer Science:

e Se considera ca tehnicile de compilare impreuna cu teoria limba-
jelor formale face parte din cunostintele de baza ( cultura generala
obligatorie) ale unui informatician.

e Un bun meseriag (profesionist) trebuie sa isi cunoasca sculele, iar
pentru un informatician limbajele si compilatoarele sunt printre
principalele instrumente de lucru.

e Tehnicile de compilare folosite pentru verificarea corectitudinii
programelor sunt utile gi in alte ramuri ale informaticii (Sisteme
de operare, Baze de date, Prelucrarea textelor, etc.).

e Este foarte posibil ca un informatician sa scrie un minicompilator
sau interpretor pentru un limbaj specializat.

Primul motiv pare un pic ezxagerat deoarece este legat de istoricul
dezvoltarii informaticii ca stiinta si aceasta este un domeniu in continua
schimbare, deci este greu de definit ce Inseamna cultura generala in
domeniu.

Al doilea motiv este mult mai intemeiat deoarece intelegerea mod-
ului de constructie a compilatoarelor va ajuta programatorul in de-
panarea programelor scrise in limbaje de nivel inalt si optimizarea pro-
gramului ce se executa pe magina de calcul.
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Cunoagterea mecanismelor de verificare a programelor ajuta la intelegerea
si manipularea facila a oricarui tip de text structurat, ca de exemplu
XML. Ultimul motiv devine tot mai actual datorita folosirii limbajelor
specializate (DSL—Domain Specific Languages) destinate unei clase de
probleme, de exemplu: interogarea bazelor de date, formatarea textelor
si a imaginilor, simularea economica, etc.

1.2 Limbaje de programare si traducerea
programelor

Asa cum am precizat in introducere, un limbaj de programare este
un limbaj care are drept scop descrierea unor procese de prelucrare a an-
umitor date gi a structurii acestora (in unele cazuri descrierea structurii
datelor este preponderentd), prelucrare care se realizeaza in general cu
ajutorul unui sistem de calcul.

Limbajele de programare de nivel inalt, gen PASCAL, FORTRAN,
C, JAVA, sunt oarecum independente fata de sistemul de calcul.

O alta clasa importanta de limbaje, sunt limbajele de asamblare,
sau de nivel inferior, ale caror caracteristici depind de sistemul de cal-
cul considerat. In general, fiecare sistem de calcul (sau tip de sistem de
calcul), are propriul sau limbaj de asamblare; de exemplu, limbajul de
asamblare ale sistemelor de calcul echipate cu procesoare de tip Intel Z-
80 este denumit in mod curent ASSEMBLER. Instructiile unui limbaj
de asamblare corespund cu operatiile simple ale sistemului de calcul
iar stocarea datelor In memorie este realizata direct de utilizator la
nivelul locatiilor elementare ale memoriei. Exista de asemenea anumite
pseudo-instructii sau directive referitoare la alocarea memoriei, gener-
area datelor, segmentarea programelor, etc., precum si macroinstructii
care permit generarea unor secvente tipice de program sau accesul la
bibliotecile de subprograme.

In afara de limbajele evoluate si de limbajele de asamblare, exista
numeroase limbaje specializate, numite uneori si de comanda, care se
refera la o anumita clasa de aplicatii. Mentionam de exemplu limbajul
pentru prelucrarea listelor LISP, limbajele utilizate in cadrul softwarelui
matematic (Mathematica, Maple, MATCAD, etc.) si multe altele. In



6 CAPITOLUL 1. INTRODUCERE

general insa astfel de limbaje nu sunt considerate limbaje de programare
propriuzise.

Translatarea unui program sursa in program obiect se numeste
compilare in cazul limbajelor evoluate, iar in cazul limbajelor de asam-
blare se utilizeaza termenul de asamblare.

Compilarea (asamblarea) este efectuata de un program al sistemului
numit compilator (asamblor). De multe ori compilatoarele nu produc
direct program obiect, ci un text intermediar apropiat de programul
obiect, care In urma unor prelucrari ulterioare devine program obiect.
De exemplu, compilatoarele sistemelor de operare DOS produc un text
numit obiect (figiere cu extensia obj) care in urma unui proces numit
editare de legaturi si a Incarcarii in memorie devine program obiect pro-
priuzis, numit program executabil (figiere cu extensia exe). Exista mai
multe ratiuni pentru o astfel de tratare, intre care posibilitatea cuplarii
mai multor module de program realizate separat sau provenite din lim-
baje sursa diferite, posibilitatea crearii unor biblioteci de programe in
formatul intermediar si utilizarea lor in alte programe, etc.

Un program sursa poate de asemenea sa fie executat de catre sis-
temul de calcul direct, fara transformarea lui prealabila in program
obiect. In acest caz, programul sursa este prelucrat de un program al
sistemului numit interpretor; acesta incarca succesiv instructiile pro-
gramului sursa, le analizeaza din punct de vedere sintactic si semantic
si dupa caz, le executa sau efectueaza anumite operatii auxiliare.

Procesul de compilare este un proces relativ complex si comporta
operatii care au un anumit caracter de autonomie. Din aceste motive
procesul de compilare este de obicei descompus in mai multe subprocese
sau faze, fiecare faza fiind o operatie coerenta, cu caracteristici bine def-
inite. In principiu aceste faze sunt parcurse secvential (pot si existe i
anumite reveniri) iar programul sursa este transformat succesiv in for-
mate intermediare. Se poate considera ca fiecare faza primeste de la faza
precedenta un figier cu programul prelucrat intr-un mod corespunzator
fazei respective, il prelucreaza si furnizeaza un figier de iegire, iarasi
intr-un format bine precizat, figier utilizat in faza urmatoare. Exista
cinci faze de compilare principale: analiza lexicala, analiza sintactica,
generarea formatului intermediar, generarea codului, optimizarea co-
dului si doua faze auxiliare, tratarea erorilor gi tratarea tabelelor (vezi
figura 1.1).
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Figura 1.1: Fazele compilarii
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1.3 Structura unui compilator

Analiza lexicald are ca obiectiv principal determinarea unitatilor lexi-
cale ale unui program (secvente de caractere cu inteles logic), furnizarea
codurilor acestora si detectarea eventualelor erori lexicale. De exemplu,
in secventa de program ion = a + 3 * ¢ sunt gasite urmatoarele unitati
lexicale, sau atomi (tokens in limba engleza):

e identificatorii ion, a si c;
e operatorii =, +, *;
e numarul intreg 3;

Pe langa aceste operatii de baza, la analiza lexicala se mai pot efec-
tua anumite operatii auxiliare precum: eliminarea spatiilor albe (daca
limbajul permite utilizarea fara restrictii a acestora), ignorarea comen-
tariilor, diferite conversiuni ale unor date (care se pot efectua la aceasta
faza), completarea tabelelor compilatorului.

Analiza sintacticd grupeaza ierarhic atomii in colectii mai mari, nu-
mite unitati sintactice ale programului (secvente de text pentru care se
poate genera format intermediar: expresiile, instructiunile, declaratiile,
etc.) si verifica programul din punct de vedere sintactic. Este faza cen-
trala a unui compilator, deseori toate celelalte faze sunt rutine apelate
de analizorul sintactic pe masura ce este posibila efectuara unei parti
din faza respectiva. Deseori se foloseste o varianta a arborelui de
derivare pentru gramatici independente de context, numit arbore sin-
tactic, in care fiecare nod reprezinta o operatie iar fii sunt argumentele
operatiei (fig. 1.2). Tot la analiza sintactica se definitiveaza tabelele de
informatii (verificarea tipurilor, analiza domeniului de vizibilitate, etc)
si se realizeaza prelucrarea erorilor sintactice.

Faza de generare a formatului intermediar se refera la transformarea
programului intr-o forma numita intermediara pornind de la care se
poate, printr-o procedura relativ simpla, sa se obtina programul obiect.
Structura acestei faze depinde de formatul intermediar ales de catre
proiectant si de modalitatea de implementare; uzual se folosesc cvadru-
ple, triplete sau sirurile poloneze.

Generarea codului este o faza in care se realizeaza codul obiect core-
spunzator programului. Practic in aceasta faza se obtine programul
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ion +

Figura 1.2: Arborele sintactic pentru ion = a + 3 * ¢

in limbaj de asamblare corespunzator programului sursa redactat intr-
un limbaj evoluat. In mod obisnuit generatorul de cod este constituit
din rutinele generatoare de cod corespunzatoare diverselor unitati ale
formatului intermediar.

In faza de optimizare a codului se realizeaza o anumita imbunatatire
a codului obiect astfel incat programul rezultat sa fie cat mai perfor-
mant (in privinta consumului de timp si memorie). Cele mai tipice
exemple sunt eliminarea incarcarilor gi a memorarilor redundante sau
optimizarea ciclurilor.

Fazele de Prelucrare a tabelelor si de Tratare a erorilor vor fi atinse
numai partial in aceast curs. Facem insa mentiunea ca prelucrarea
tabelelor poate sa aiba o influenta importanta asupra performantelor
unui compilator, in mod special din punctul de vedere al timpului de
executie (compilare) si ca tratarea erorilor are o anumita implicatie in
eliminarea erorilor sintactice sau semantice.

Delimitarea fazelor compilarii ca in structura precedenta urmareste
organizarea logica a unui compilator. In implementari concrete fazele
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se grupeaza de obicei in front—end si back—end. Front end cuprinde
de obicei fazele dependente de limbajul sursa si include analiza lexicala,
analiza sintactica, crearea tabelei de simboluri si generarea formatului
intermediar. Back end include acele portiuni ce depind de calculatorul
destinatie si include generarea si optimizarea codului.
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Analiza lexicala

2.1 Analiza lexicala

Procesul de analiza lexicala este o faza a procesului de compilare in
care se determina unitatile lexicale (cuvintele, atomii) ale unui pro-
gram sursa, se furnizeaza codurile interne ale acestora si se detecteaza
eventualele erori lexicale. Analizorul lexical mai poate efectua o serie
de operatii auxiliare precum: eliminarea blank-urilor, ignorarea comen-
tariilor, diferite conversiuni ale unor date, completarea tabelelor com-
pilatorului, gestiunea liniilor textului sursa.

Unitati lexicale O unitate lexicala (Lexic = vocabular; totalitatea
cuvintelor unei limbi) este o secventa din textul sursa care are o an-
umita unitate logica. Definitia riguroasa a unitatilor lexicale ale unui
limbaj particular se da la definirea limbajului de programare respectiv.
De obicei, in majoritatea limbajelor de programare, unitatile lexicale
sunt: cuvinte cheie, identificatori, constante, operatori, delimitatori.
Din punctul de vedere al analizei lexicale si al modului de prelucrare,
unitatile lexicale pot fi de doua categorii:

e Unitati lexicale simple, sunt unitati lexicale care nu comporta
atribute suplimentare, de exemplu, cuvintele cheie, operatorii;

e Unitati lexicale compuse (atributive), sunt unitati lexicale care
comporta anumite atribute suplimentare, de exemplu, identifica-
torii si constantele. Atributele sunt informatii specifice, de ex-
emplu, tipul identificatorului sau al constantei (intreg, real, etc.).

11
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Este necesara specificarea tipului unui identificator sau al unei
constante din startul programului deoarece structura programu-
lui obiect sau reprezentarea interna a constantelor depinde de
acest tip.

Reprezentarea interna a unitatilor lexicale se face in functie de
categoria lor. Cele simple se reprezinta printr-un cod specific(numar
intreg). Unitatile lexicale compuse se reprezinta prin cod si informatii
(de natura semantica) asupra sa. De obicei compilatoarele utilizeaza
tabele pentru stocarea atributelor (tabel de constante, tabel de vari-
abile, tabel de etichete, etc.). In acest caz unitatea lexicald se reprezinta
intern printr-un cod urmat de o referinta intr-un tabel. Informatia
continuta de tabel ar putea fi pentru constante: cod, tip, valoare, iar
pentru identificatori: cod, tip, indicator de initializare.

Este posibil ca o clasa de unitati lexicale simple sa se reprezinte
printr-un cod unic si un atribut pentru distingerea in cadrul clasei. De
exemplu, operatorii aritmetici cu aceiagi prioritate au o tratare similara
din punct de vedere al analizei sintactice. Lista unitatilor lexicale si
definitia riguroasa a acestora se da la proiectarea compilatorului.

Un exemplu de unitati lexicale gi coduri asociate ar putea fi cele din
figura 2.1.

Analizorul primeste textul sursa si produce sirul de unitati lexicale
in codificarea interna. De exemplu secventa de text sursa urmatoare:

{if (unu < 2) return O;
a=33;
+

va produce sirul de unitati lexicale
LBRACE If LPAR [ID,22] [opr,1] [NUM, 40], RPAR RETURN [NUM,

42] SEMI [ID,24] opAssign [NUM,44] SEMI RBRACE.
In lista codurilor interne gasite atributul identificatorului este adresa
relativa din tabela de identificatori, analog atributele constantelor nu-

merice sunt adrese relative In tabelele de constante.

Majoritatea limbajelor evoluate contin si secvente de text care nu
sunt unitati lexicale, dar au actiuni specifice asociate . De exemplu:
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Unitate lexicala ~ COD ATRIBUT  Exemplu
if if = - if, If, IF
else else = 2 - else ElSe
identificator ID = referinta  Nelu v tabel
constanta intreaga NUM = 4 referinta 4 -3 233
constanta reala ~ FLOAT =5 referinta 4.32 -3.233
+ op =06 1
- op =06 2
X op=©6 3
/ op==6 4
< opr = 7 1
> opr =17 2
<= opr =17 3
>= opr =7 4
( LPAR =8 -
) RPAR =9 -
{ LBRACE = 10 -
} RBRACE = 11 -

Figura 2.1: Coduri asociate unitatilor lexicale
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comentarii /* text *x/

directive de preprocesare  #include<stdio.h>
#define MAX 5.6

Inaintea analizei lexicale (sau ca subrutina) se preproceseaza textul
si abia apoi se introduce rezultatul in analizorul lexical.

Specificarea unitatilor lexicale Definirea riguroasa a unitatilor lex-
icale se face de catre proiectantul limbajului. O posibilitate de descriere
este limbajul natural. De exemplu, pentru C gi JAVA:

" Un identificator este o secventa de litere si cifre: primul caracter
trebuie sa fie litera. Liniuta de subliniere conteazd ca literd. Literele
mari s¢ mici sunt diferite. Daca sirul de intrare a fost impartit in
unitati lexicale pana la un caracter dat, noua unitate lexicald se con-
sidera astfel tncat sa includa cel mai lung sir de caractere ce poate
constitui o unitate lexicala. Spatiile, taburile, newline si comentariile
sunt ignorate cu exceptia cazului cand servesc la separarea unitatilor
lexicale. Sunt necesare spatii albe pentru separarea identificatorilor, cu-
vintelor cheie si a constantelor.”

Orice limbaj rezonabil poate fi folosit pentru implementarea unui
analizor lexical.

Unitatile lexicale se pot specifica cu ajutorul limbajelor regulate,
deci folosind gramatici de tipul 3 sau expresii regulate ce noteaza lim-
bajele. Ambele specificatii conduc la construirea de automate finite
echivalente, care se pot usor programa. In cele ce urmeaza, vom folosi
ambele variante de specificare pentru un set uzual de unitati lexicale
intalnit la majoritatea limbajelor evoluate.

Consideram gramatica regulata ce genereaza identificatori, constante
intregi, cuvinte cheie, operatori relationali gi aritmetici.

<ul >=<id>| <num > | <cc>|<op>|<opr>
<id>—1<idl > |l,<idl >= 1 <idl > |c < idl > |l|c
< num >— ¢ < num > |c

< cc >— if|dolelse| for

<op>—+|— x|/

<opr>—o<|<=|>|>=
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unde [-litera, c-cifra.

Pornind de la aceasta gramatica se poate construi una echivalenta
in forma normala, apoi se extrage functia de evolutie a automatului
finit determinist echivalent ce recunoaste unitatile lexicale.

Descrieri echivalente ale unitatilor lexicale cu ajutorul expresiilor
regulate sunt

cuvinte cheie = if | do | else | for

identificatori = ( alblcl...z )(C alblcl...zl0]1]...]19 )x*
Numar = ( Ol1]...19 )C Ol1]...]9 )x

Operatori aritmetici =+ | - | *x | /

Operatori relationali = < | <= | > | >=

Limbajul generat de gramatica precedenta se obtine prin suma ex-

presiilor regulate. Mentionam ca exista programe specializate (Lex,
Flex, JavaCC) ce genereaza un analizor lexical (in C sau Java) pornind
de la expresiile regulate. Sintaxa folosita in scrierea expresiilor regulate
este dependenta de programul folosit.
Programarea unui analizor lexical Realizarea efectiva a unui anal-
izor revine la simularea functionarii unui automat finit. O varianta de
programare este atagarea unei secvente de program la fiecare stare a
automatului. Daca starea nu este stare finala atunci secventa citeste
urmatorul caracter din textul sursa si gaseste urmatorul arc din dia-
grama de stari. Depinzand de rezultatul cautarii se transfera controlul
altei stari sau se returneaza egec (posibila eroare lexicald). Daca starea
este finala atunci se apeleaza secventa de returnare a codului unitatii
lexicale si eventuala instalare a unitatii lexicale in tabelele compilatoru-
lui.

Pentru simplificarea implementarii se cauta urmatoarea unitate lex-
icala prin Incercarea succesiva a diagramelor corespunzatoare fiecarei
unitati lexicale (intr-o ordine prestabilita). FEroarea lexicald se sem-
naleaza doar atunci cand toate Incercarile se incheie cu esec.

De obicei textul sursa contine si secvente ce se pot descrie cu aju-
torul expresiilor regulate, dar care nu sunt unitati lexicale (de exemplu
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comentariile). Aceste secvente nu vor genera cod lexical, dar au aso-
ciate diverse actiuni specifice. Pentru a evita aparitia unor caractere
necunoscute in textul sursa se considera si limbajul ce consta din toate
simbolurile ASCII. Astfel, indiferent de unde incepe analiza textului,
programul de analiza lexicala gaseste o potrivire cu o descriere. Spunem
ca specificatia este completa.

Exista posibilitatea ca mai multe secvente cu aceeasi origine sa core-
spunda la diferite descrieri ale unitatilor lexicale. Se considera unitate
lexicala cel mai lung gir ce se potriveste unei descrieri (longest match
rule). Daca sunt doua reguli care se potrivesc la acelasi sir de lungime
maxima atunci se considera o prioritate asupra descrierilor (rule pri-
ority).

De exemplu, in textul urmator,

i if if8

unitatile lexicale delimitate vor fi i—identificator, if-cuvant cheie, if8—
identificator. Regula de prioritate se aplica pentru potrivirea lui if cu
identificator si cuvant cheie, iar criteriul de lungime maxima pentru if8.

Pentru depistarea celei mai lungi potriviri, din punt de vedere al
programarii analizorului, este suficient sa prevedem un pointer supli-
mentar pe caracterul ce corespunde ultimei stari finale atinse pe par-
cursul citirii.
Studiu de caz. Se considera problema realizarii unui analizor lexical
ce delimiteaza Intr-un text sursa cuvinte din limbajul ce contine identi-
ficatori, cuvinte cheie (pentru simplificare folosim doar cuvantul cheie
if), constante numerice (intregi fara semn). De asemenea se face salt
peste spatiile albe si se ignora comentariile. Presupunem ca un comen-
tariu Incepe cu doua caractere slash si se termina cu newline. Orice
caracter ce nu se potrivegte descrierii este semnalat ca gi caracter ilegal
in text.

Etapa I. Descriem secventele cu ajutorul expresiilor regulate

IF = "if"

ID

(alblcl...lz)(alblcl...lzl0l1]...]9)*
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@i’OQ

ID
0-9
0-9
O
\n\t\b
\n\t\b ‘
Q) v

az\b

@_/,@;@L o
@ﬂce» ERR

Figura 2.2: Automatele finite corespunzatoare expresiilor regulate

NUM = (Ol1]...19)C0I1]...19)* = (Ol1]...|9)+

WS = (\n|\t|" ")+

COMMENT = "//"(alblcl...lzlOl1]... 191" ")*\n

ALL = albl...lzl0|...19I\t|] ... toate caracterele ASCII

Etapa II. Corespunzator expresiilor avem urmatoarele automate
finite deterministe echivalente, prezentate in figura 2.2 (starile au fost
notate prin numere intregi):

Etapa III. Se construiegte sistemul tranzitional (vezi figura 2.3) ce
recunoagte limbajul reuniune, adaugdnd o noua stare initiala (notata cu
1), pe care o conectam prin arce punctate (ce corespund A-tranzitiilor).
Constructia provine din legarea sistemelor tranzitionale in paralel. S-
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/@;@_f. F

,, v@& NUM

\n\t\b

az\b
‘@_’,@L.@L COM

Figura 2.3: Sistemul tranzitional ce recunoagte reuniunea limbajelor

au renumerotat starile sistemului tranzitional, asignand nume simbolice
starilor finale.

Etapa III. Constructia automatului finit determinist general ce
recunoaste reuniunea limbajelor. Pentru aceasta sistemul tranzitional
se transforma cu teorema de echivalenta in automat finit determinist
(practic se trece de la stari ale sistemului tranzitional la submultimi de
stari, ce devin starile automatului finit).

In cazul particular al automatului nostru, diagrama de stari este
data in figura 2.4.

Etapa IV. Programarea analizorului lexical.

Automatul finit obtinut are starile finale asociate cu clasele de cu-
vinte recunoscute. Se asociaza actiuni starilor finale, corespunzator



2.1. ANALIZA LEXICALA 19

Figura 2.4: Automatul finit determinist ce recunoagte reuniunea lim-
bajelor
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definitiilor unitatilor lexicale (de exemplu pentru constante numerice se
genereaza reprezentarea interna, se memoreaza in tabelul de constante
si se returneaza codul unitatii lexicale NUM). Pentru programarea
analizorului se folosesc trei variabile de tip pointer in textul sursa:
FirstSymbol, CurrentSymbol, LastFinalSymbol, ce retin indicele car-
acterului de Inceput al secventei, indicele caracterului ce urmeaza la
citire, indicele ultimului caracter ce corespunde atingerii unei stari fi-
nale. Cei trei pointeri au fost reprezentati prin semnele grafice |, L re-
spectiv T. De asemenea consideram o variabila State, ce retine starea
curenta a automatului.

In tabelul 2.5 este indicata evolutia analizorului lexical (inclusiv
actiunile asociate) pentru cazul analizei urmatorului text sursa.

if if8%// ha\n

Pentru simplificarea codificarii, starile automatului finit determinist
au fost redenumite prin numere intregi incepand cu starea initiala 1,
starea {3,6,16} = 2, {4,6} = 3, {6,16} = 4, s.a.m.d. de la stdnga la
dreapta gi de sus in jos. De obicei functia de evolutie asociata automatu-
lui finit determinist se memoreaza sub forma unui tablou bidimensional
de Intregi, ca in figura 2.6. Starea 0 este asociata cu blocarea automat-
ului. Ajungerea In aceasta stare echivaleaza cu gasirea ultimei unitati
lexicale, intre pointerii | si T. Se executd actiunea asociata starii fi-
nale gi se reia cautarea (resume) urmatoarei unitati lexicale incepand
cu caracterul imediat urmator pointerului T.

Observatie: Cele mai costisitoare operatiuni (ca timp) din anal-
iza lexicala sunt ignorarea comentariilor si tratarea erorilor lexicale.
Primele generatoare automate de analizoare lexicale si sintactice au
aparut in anii ‘70 si au fost incluse in sistemul de operare Unix.

2.2 Minimizarea automatelor finite deter-
ministe
In procesul de generare automata a unui analizor lexical apare uneori o

faza de optimizare a automatului finit determinist in sensul determinarii
unui automat finit determinist echivalent care sa aiba un numar minim
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Last | Current | Current Input Accept Action

Final | State

0 1 [Tif if8 %// ha\n

2 2 |ilf if8 %// ha\n

3 3 lif] if8 %/ /) ha\n |returncc=<if >
0 i fT i f8 %/ / ha\n | resume

0 1 ifll if8%// ha\n

7 7 if| 1if8 %/ /) ha\n
0 ifl Tiof8 %/ /) ha\n | resume

0 1 if |lif8 %/ / ha\n

2 2 if 1ilf8 %/ /) ha\n

3 3 iflifl8 %/ /) ha\n

5 5 if |if8 %// ha\n |returnid=<if8 >
0 if i f8 %y/ /) ha\n | resume

0 1 if if8]1%// ha\n

11 11 if if8%|// ha\n |print ("illegal character: %”);
0 if i f8%"/1) ha\n | resume

0 1 if 1f8 %l1// ha\n

0 8 if if8 %|"/L/ ha\n

0 9 if8 %"/ /L ha\n

i f

Figura 2.5: Evolutia analizorului lexical pentru textul if if8%// ha\n
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int edgesl][]1 ={ /x ... 012 ... efghigj ... %/
/* state 0 x/ {0,0, ...,0,0,0, ...,0,0,0,0,0,0, ...},
/* state 1 x/ {0,0, ...,6,6,6, ...,4,4,4,4,2,4, ... },
/* state 2 x/ {0,0, ...,5,5,5, ...,5,3,5,5,5,5, ... 1},
etc

}

Figura 2.6: Reprezentarea functiei de evolutie a automatului finit

de stari, deci o reprezentare interna de dimensiune mai mica. Procedeul
folosit pentru optimizare se bazeaza pe teorema de caracterizare alge-
brica a limbajelor regulate ce ofera o varianta de automat finit minimal.

Teorema 2.1 Caracterizarea limbajelor regulate

Fie E C I* un limbaj. Urmatoarele afirmatii sunt echivalente.

(a) E € R;

(b) E este o reuniune de clase de echivalente a unei congruente de
rang finit;

(¢) Urmatoarea congruentd

1= A{(p,q)Ixe(riprs) = xp(riqra),Vri,r2 € I},
unde g este functia caracteristica a lui E, este de rang finit.

Pentru demonstratia completa se poate revedea cursul de Limbaje for-
male gi teoria automatelor din anul I. Folosind clasele de echivalenta
determinate de congruenta p se poate construi un automat finit ce re-
cunoaste limbajul E astfel”:

AFE, = (I"/p, 1, f,C\, 2y),
unde functia de evolutie f si multimea de stari finale sunt

f(qmi) = Cpi, Xy = {Cplp € L}
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Automatul astfel definit are proprietatea de minimalitate din punc-
tul de vedere al numarului de stari. Deoarece constructia automatului
presupune identificarea claselor de echivalenta a unei relatii definite pe
o multime infinita, procedeul nu ofera un algoritm acceptabil de mini-
mizare a automatului finit. Din acest motiv, minimizarea se face prin
gruparea starilor unui automat finit dat folosind o relatie de echivalenta
pe multimea finita a starilor gi definirea unui automat finit echivalent
ce are proprietatea ca este izomorf cu AF),.

Tntreaga constructie se bazeaza pe proprietatea de separabilitate a
doua stari, care provine de la urmatoarea observatie. Pentru oricare
doua cuvinte dintr-o clasa de echivalenta definita de u, p,q € p avem
xe(pr) = xe(qr),¥r € I*, adica f(so,pr) € X; daca si numai daca
f(s0,qr) € X pentru orice cuvant r. Deci, starile s = f(so,p), s =
f(s0, q) au proprietatea ca f(s,r) € Xy daca i numai daca f(s',r) € Xy
pentru orice cuvant arbitrar r. Se spune ca starile s si s’ sunt insep-
arabile (prin cuvinte de orice lungime).Cum orice automat definegte o
partitionare a lui /* in clase de echivalenta incluse in totalitate in clasele
determinate de p, adica o clasa a lui u este formata prin reuniunea unui
numar finit de clase determinate de automat, se incearca o partitionare
a multimii starilor in submultimi pentru care are loc proprietatea in-
separabilitate caracteristica tuturor claselor din reuniune.

Vom da o descriere a procedeului dupa modelul prezentat de T.
Jucan in [4]. Fie £ C I* un limbaj regulat peste alfabetul I si AFD =
(3,1, f, s0,2) un automat finit determinist ce recunoaste E.

Definitie 2.1 Spunem ca un cuvant p € I* separa starile sy, s € 3 in
raport cu Xy) dacd una si numai una din starile f(s1,p) si f(s2,p) se

afla in Xy), adica xs,(f(s1,p)) # xs,(f(52,p)).

Definitie 2.2 Starile s; si sy se zic k-inseparabile in raport cu Xy,

notat s, £ So, daca pentru orice cuvant p € I* cu lungimea |p| < k
avem Xzf(f(sbp)) = Xzf(f(smp))-

Definitie 2.3 Starile s, si sy se zic inseparabile in raport cu Xy, |
notat simplu sy = sy daca sunt k-inseparabile in raport cu Xy pentru
orice numar natural k.
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lIl==

Este evident ca relatiile |, si = sunt relatii de echivalenta pe
multimea starilor. Pentru determinarea relatiilor intre stari sunt utile
urmatoarele doua leme, ugsor de demonstrat.

. k o . .
Lema 2.1 Pentru orice k > 1, s1,59 € X2 avem s1 = So dacad §i numai
9 k=1 . N k=1 . .
dacd s1 = sg §i f(s1,1) = f(s9,1),Vi € I.

Lema 2.2 Daca |X| = n atunci starile s, $i so sunt inseparabile daca
st numai dacd sunt (n — 2)—inseparabile.

Pentru calculul relatiilor se porneste cu %, inseparabilitate prin cu-
vinte de lungime zero, care imparte multimea starilor in doua clase de
echivalentd X si ¥ — X, apoi se aplica de cel mult n — 2 ori lema 2.1.

Urmatorul rezultat pe care il enuntam fara demonstratie, da un
mod de constructie al automatului finit minimal.

Teorema 2.2 Fie E un limbaj requlat acceptat de un automat finit de-
terminist AFD = (X1, f, s0,Xf) neblocabil (adicd f(s,i) # 0,Vs €
Y,i € 1) gi fara stari inaccesibile (adicd fiecare stare este extremitatea
unei traiectorii ce porneste din starea inifiald). Automatul AFD' =
(B/=,1, f,Cs, 2%), unde f'(Cy,i) = Cyepy, Vi € I 51Xy = {Cyls €
s} recunoaste limbajul E si este izomorf cu automatul minimal AF),
definit de relatia p din teorema de structura algebrica a limbajelor reg-
ulate.

2.2.1 Studiu de caz

Consideram un automatul finit determinist descris prin diagrama de
stari din figura 2.7. S& observam ca automatul este complet (din
fiecare nod avem exact un arc pentru fiecare sinmbol de intrare) dar
contine stari inaccesibile. Starea D nu poate sa apara pe nici o traictorie
ce incepe cu starea initiala A, deci starea D se elimina din graf impreuna
cu arcele ce pornesc din ea.

La constructia automatului finit minimal echivalent se folosesc lemele
2.1 si 2.2 pentru identificarea claselor de echivalenta determinate de
relatia = pe multimea starilor. O posibilitate de organizare a calculelor
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Figura 2.7: Automatul finit determinist

este cea prezentata in figura 2.8 unde se Incearca marcarea perechilor
de stari separabile prin cuvinte de lungime 0,1,2,...,n — 2.

Initial se marcheaza in tabel perechile de stari s;, s; separabile prin
cuvinte de lungime 0, adica perechile de stari ce contin o stare finala si
una nefinala, exact ca in figura 2.8.

Pentru calculul perechilor de stari separabile prin cuvinte de lungime
1 se aplica lema 2.1, adica se parcurge tabelul si pentru fiecare pereche
de stari nemarcata se marcheaza perechea daca exista un simbol de
intrare a astfel inc at perechea f(s;,a), f(s;,a) este deja marcats. In
exemplul nostru vom marca perechea A, H deoarece f(A,1) = F si
f(H,1) = C iar in tabel perechea de stari F,C este deja marcata, apoi
marcam perechea A, F' g.a.m.d. Prin parcurgerea tabelului de la stanga
la dreapta si de sus in jos vom obtine tabelul descris in figura 2.9

Se repeta procedeul descris la pasul precedent (adica marcarea perechilor
nemarcate inca daca exista simboluri de intrare ce ne conduc prin apli-
carea functiei de evolutie la o pereche deja marcata) pana cand la o
parcurgere nu se mai pot adauga marcaje. Numarul de iteratii nu
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Figura 2.8: Tabelul initial
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B
c *
E *
F *
G *

Figura 2.9: Tabel ce contine marcajele dupa prima parcurgere
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depaseste n — 2 conform lemei 2.2.

Tabelul final este prezentat in figura 2.10 unde se observa ca avem
doar doua perechi de stari echivalente A, F' si B, H. Diagrama de stari
pentru automatul finit minimal echivalent se obtine imediat pornind de
la diagrama 2.7 alegdnd pentru constructia arcelor orice reprezentant
al clasei de echivalenta. Rezultatul este descris de figura 2.11.

2.3 Constructia expresiei regulate pentru
un limbaj regulat

Expresiile regulate sunt notatii pentru limbaje regulate (se poate con-
strui un sistem tranzitional ce recunoaste limbajul notat de expresie
folosind legarea sistemelor tranzitionale in serie, paralel sau scurtcircuit
vezi [2]). Problema care ramane de rezolvat este cum se poate construi
o expresie regulata pentru un limbaj recunoscut de un automat finit.

Vom considera un automat finit determinist AF'D = (S, I, f, s9, Sy)
cun stari S = {s1, S, ..., S, } unde starea initiala este sp = s;. Putem
presupune ca automatul este complet si fara stari inaccesibile, ca in
algoritmul de minimizare a unui AF'D.

Ideea constructiei provine din asocierea unui cuvant recunoscut cu
o traiectorie ce porneste cu starea initiala gi se termina cu o stare finala
din Sy. Se considera multimile de cuvinte ce definesc traiectorii de
la starea s; la starea s;, iar starile intermediare au indici cel mult k.
Formal,

Rﬁj = {p € I*|f<317p) = Sj}aimj S {17"~7n}>k >0

si pe traiectorie toate starile intermediare au indici cel mult % .
Pentru k£ = 0 se considera multimile de cuvinte ce definesc traiectorii
fara stari intermediare, adica

R(')‘:{{CLE]lf(Si»a):Sj} 727&]
" {aellf(sia) =5} U{A} Ji=]

Este evident ca pentru multimile R?’j avem notatii cu expresii regulate
rgj deoarece sunt multimi finite. De exemplu pentru multimea {a, b, ¢}
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c *
E *
F *
G *

Figura 2.10: Tabel cu starile separabile marcate
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Figura 2.11: Automatul finit determinist minimal

notatia este alblc. Pentru calculul multimilor R},

formula

k > 0 se foloseste

R}, =R URG (R R

Justificarea formulei este urmatoarea: Pentru un cuvant din R‘Zj
traiectoria porneste de la starea s; si apoi parcurge stari intermediare
cu indici maxim k pana ajunge la starea s;. Dacd toti indicii starilor
intermediare sunt mai mici decat k£ atunci cuvantul face parte din Ri;l.
Daca exista pe traiectorie si indicele k£ atunci putem partitiona cuvantul
in subcuvinte folosind starile s, intr-un gir de subcuvinte astfel: de la
s; la prima aparitie a starii s, (adicd un cuvant din Rﬁ;l), apoi un
subcuvant cuprins intre prima si a doua aparitie pe traiectorie a starii
k (adicd un cuvant din Rj;'), apoi un subcuvant cuprins intre a doua
sl a treia aparitie pe traiectorie a starii & (adica un cuvant din Rl,j’;l),
s. a. m. d. , iar dupa ultima aparitie a starii s avem un cuvant ce ne
duce in starea s; (adica un cuvant din Rﬁ;l)

Formula de calcul poate fi transformata intr-o formula cu expresii
regulate, adica
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_ _ ZINF ke
k —rfjl\rfkl( k 1) k—1

Tij = Tk ) Tk

Este evident ca limbajul recunoscut de automatul finit este

care poate fi notata de expresia regulata |,es, 17 ;.
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Capitolul 3

Analiza sintactica

Analiza sintactica este o faza a procesului de compilare care are urmatoarele
doua obiective principale:

e Stabileste daca un cuvant dat apartine sau nu limbajului, deci
daca cuvantul este corect din punct de vedere sintactic. In par-
ticular limbajul poate fi definit de o gramatica generativa de tip
Chomsky si deci termenul de analiza sintactica trebuie inteles in
sensul teoriei limbajelor formale. Mai mentionam ca prin cuvant
intelegem orice structura constituita cu simbolurile acceptate de
limbaj, In particular un intreg program, dar de obicei ne vom
margini la anumite entitati, de exemplu, o linie sau un rand.

e Determina derivarea (arborele de derivare) corespunzator cuvantului.
Odata cu aceasta operatie sunt degajate anumite structuri pen-
tru care se poate genera cod intermediar, structuri pe care le vom
numi unitati sintactice.

Pe langa aceste obiective principale se mai efectuaza gi alte operatii,
de exemplu, analiza si tratarea erorilor, prelucrarea tabelelor, etc. Rezul-
tatul analizei sintactice va fi un figier care contine derivarile (arborii de
derivare) corespunzatoare unitatilor sintactice in care este descompus
programul: expresii aritmetice, declaratii, etc. Acest figier este utilizat
in faza de generare a formatului intermediar. In mod curent insa, gen-
eratoarele de format intermediar sunt niste rutine, apelate de analizorul
sintactic, astfel incat formatul intermediar se obtine succesiv.

33
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Teoretic, problema analizei sintactice este rezolvata de automatele
corespunzatoare diverselor tipuri de limbaje; aceasta cale conduce 1nsa
la algoritmi cu complexitate mare (numar mare de stari, functie de
tranzitie conmplexa, etc.). Exista algoritmi speciali de analiza sintac-
tica cu eficienta superioara. In continuare ne vom ocupa cu doua clase
de astfel de algoritmi:

e Algoritmi top-down (de sus in jos);

e Algoritmi bottom-up (de jos in sus).

3.1 Algoritmi TOP-DOWN

3.1.1 Algoritmul general de analiza top-down

Algoritmul general de analiza top-down are un principiu foarte simplu:
se aplica in mod sistematic requlile de generare, incepand cu simbolul
de start; in cazul unui esec se revine in sus $i se incearca o alta requla.
Regulile se aplica in ordinea in care sunt scrise in gramatica, fara sa
existe o anumitd ordine preferentiala de scriere, intrucdat natura algo-
ritmului nu permite nici un fel de ierarhizare a regulilor din punctul de
vedere al frecventei de utilizare.

Pentru descrierea riguroasa a acestui algoritm am urmat modelul
din cursul Limbaje Formale si Tehnici de Compilare predat la UVT
in anii 80 de catre DI. Prof. Stefan Maruster, unul dintre pionierii
informaticii in Romania.

Fie G = (Vn,Vp,x9,P) o gramatica de tipul 2 si p € V) . Ne
intereseaza urmatoarele doua probleme:

(a) p € L(G)?,

(b) Daca p € L(G) atunci sa se determine derivarea xy = p.

Consideram toate regulile care au X, in stanga:

IO—)$11...$1n1|$21...$2n2|...|l’k1...Iknk

Initial z¢ devine activ si alege prima regula zy — x11 ... 21,,. Daca

v v . v * o A
aceasta alegere este corecta trebuie sa avem zg = x11...%1,, =p siin
conformitate cu lema de localizare a gramaticilor de tipul 2, cuvantul
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p se poate descompune in forma p = pips...p,,, unde zy; :*>pj, ] =
1, coong.

Simbolul z( il activeaza pe x1; si 1i cere sa gaseasca derivarea xi;
=p;; daca xy; reuseste, transmite lui zo succes. Simbolul g il dezac-
tiveaza pe x11, 1l activeaza pe x1o si 1i cere sa gaseasca derivarea xio
=15, etc. Daci toate simbolurile activate de z, transmit succes, constructia
este terminata. Sa presupunem ca x;; transmite esec; atunci z il dezac-
tiveaza pe x1j, il reactiveaza pe ;-1 caruia i transmite: Mi-ai dat o
derivare, dar aceasta nu este bund, incearca alta. Daca x1;_; reuseste,
procesul se continua spre dreapta; daca nu, atunci xg il dezactiveaza
pe x1j_1, 1l reactiveaza pe ;- caruia 1i cere o alta derivare. Proce-
sul se continua in acest mod fie spre dreapta, fie spre stanga. Daca se
ajunge la z; si acesta nu reugeste sa gasasca o alta derivare, xy decide
ca prima regula aleasa nu este buna si incearca cu urmatoarea regula,
adica zg — To1 ... Top,, $. a. m. d.

Observatii

e Fiecare simbol devenit activ, procedeaza exact ca gi parintele sau,
alege prima regula, activeaza primul simbol, etc.

e Nu se cunoagte anticipat descompunerea p = pips...p,,. Deci
x1; transmite succes daca reugeste sa gaseasca o derivare w1 :*>pj,
unde pj este un subcuvant oarecare al lui p, cu singura conditie ca
p1; sa inceapa dm punctul unde s-a terminat p;;_;. De exemplu,
dacap = 1122 §1 P1 = 21222314, pg = ’L5Z6 atunci 13 trebuie
sa gaseasca 0 derlvare de forma x5 =i-ig. . .. In particular, daca
x1; € Vr decizia de succes sau esec deplnde de faptul daca zi;
coincide sau nu cu simbolul din p care urmeazi (In exemplul de
mai sus, dacd 13 coincide sau nu cu iy).

e (Cand se reactiveaza un simbol si i se cere o noua derivare, acesta
reactiveaza ultimul simbol fiu si 1i cere acelasi lucru.

Exemplu Consideram urmatoarea gramatica G g care genereaza
expresii aritmetice simple. Operanzii sunt notati simbolic cu a, opera-
torii sunt + si * iar ordinea naturald a operatiilor este completata de
paranteze.
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E—-T+E|T
T — F*T|F
F — (E)|a

Procesul de analiza sintactica top-down pentru cuvantul p = a x a
este prezentat in figura 3.1.

In aceastd figura, revenirile in sus au fost marcate prin incadrarea
Intr-un dreptunghi a subarborelui care a condus la un esec. Dreptunghi-
urile interioare au semnificatia unor esecuri realizate mai devreme (este
vorba de timpul de desfagurare al procesului). Arborele corespunzator
cuvantului este cel neincadrat in vreun dreptunghi (in figura acesta este
situat In partea dreapta).

3.1.2 Programarea algoritmului top-down general

Descrierea formala a algoritmului este facuta dupa Aho si Ullman, The
theory of Parsing, Translation, and Compiling. Vom considera ca reg-
ulile gramaticii sunt numerotate, iar pentru regulile cu neterminalul
A 1n partea stanga, A — aj|as|...|ar vom nota A; indexul regulii
i. Algoritmul foloseste doua stive L1 si L2, precum si un index ce
reprezinta caracterul curent in sirul de intrare w = aias . ..a,,n >= 0.
Pentru descrierea formala vom defini o configuratie printr-un cvadruplu
(s,i,, 3), unde s este starea algoritmului, i reprezinta indexul locatiei
curente (pointer pe urmatorul caracter din sirul de intrare), a este
continutul stivei L1 iar § este continutul stivei L2. Stiva L2 va contine
la fiecare pas forma propozitionala din derivarea extrem stanga, iar sim-
bolul aflat in varful stivei va fi simbolul activ din arborele de derivare.
Stiva L1 va contine un istoric al alegerii regulilor si simbolurile de in-
trare care au fost deja generate (prefizele viabile ale sirului de intrare).
Pentru usurinta prezentarii vom considera ca se foloseste un marcaj de
sfarsit pentru cuvantul examinat, notat cu $, acesta fiind pe pozitia
n+1.

Algoritmul foloseste trei stari ¢, b si ¢ cu semnificatiile urmatoare: ¢
operatie normala, b revenire (backtracking) si t terminare. Configuratia
initiala a algoritmului va fi (¢, 1, A, S%). Functionarea algoritmului va fi
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Figura 3.1: Arborele sintactic pentru p =14 * ¢

E E
7 [T |
T + E T
(1/15\) 3 - |\T F * T
. 8 10
: (2/é ) (/IE\) = *|
i | | ‘g(/é )
i i T
| i
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o secventa de pasi discreti ce pot fi descrisi printr—o relatie pe multimea
configuratiilor, notata cu —ca si in cazul evolutiei automatului push
down.

Conform cu descrierea informala a algoritmului, avem urmatorele
tipuri de pasi:

e Expandarea arborelui

(q7 ia «, Aﬁ)'—>(q7 ia aAb 715)

unde, A — v este prima regula din lista, aplicata celui mai din
stanga neterminal in forma propozitionala curenta.

e Potrivirea simbolului terminal din sirul de intrare cu ter-
minalul activat de algoritm

(q7i7&7 aﬁ)'—>(q72 + 17&0/7 /8)

Daca simbolul din pozitia curenta ¢ din girul de intrare coincide
cu urmatorul terminal derivat, a; = a, atunci terminalul a aflat
in varful stivei L2 se extrage si se scrie pe stiva L1. Totodata se
avanseaza indexul ¢ in girul de intrare.

e Terminare cu succes
(g,n+1,a,8)—(t,n+1,a,)\)

S-a gasit marcajul de sfargit al girului examinat si avem o forma
propozitionala ce coincide cu girul examinat. Lista regulilor apli-
cate pentru obtinerea derivarii extrem stangi se poate obtine prin
eliminarea terminalelor de pe stiva L1.

e Nepotrivirea simbolului terminal activ cu urmatorul sim-
bol din girul de intrare

(¢,1,,aB)—(b,i,,aB) a; # a

Se intra In modul revenire deoarece forma propoziionala actuala
nu va genera cuvantul de examinat.
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e Revenire pe sirul examinat
(b, i, aqa, B)—(b,i — 1,,ap3),Ya € Vy

In modul revenire se muti (shift) simbolurile de intrare inapoi
de pe stiva L1 pe L2.

e Incercarea unei reguli noi pentru un ultimul neterminal
activat
(b, ’i, OCAJ', ’}/jﬁ)'ﬁ

— (¢, i, a¢Ajq1,7j410), dacd ;41 este urmatoarea regula din
lista neterminalului A. Adica se inlocuieste partea dreapta
a ultimei reguli incercate cu partea dreapta a urmatoarei
reguli.

— blocarea algoritmului, atunci cand ¢ = 1, A = S si exista
doar j reguli pentru simbolul de start. In aceasti situatie
sirul de intrare w nu apartine limbajului generat de gramat-
ica data.

— (b,1,, AB) pentru orice alta situatie. Este cazul cand toate
regulile lui A au fost incercate si revenirea se face prin ex-
tragerea numarului regulii A; de pe stiva L1 si inlocuirea
partii drepte a; cu neterminalul A in stiva L2.

EXEMPLU: Consideram gramatica simplificata ce genereaza ex-
presiile aritmetice fara paranteze, pentru care regulile sunt numerotate
astfel:

(1) E5T+E
(2) E—T
(3) T—FxT
4 T —-F
(5) F—a

In descriere vom utiliza E; pentru T'+ E, Fy pentru 7', samd. Ex-
aminarea girului de intrare w = a + a va fi descrisa de urmatoarea
secventa de configuratii.
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(¢,1, 1, T + E9)

(¢,1, E\Th, F T + ES)
(¢,1, E\T\Fy,a T + E$)

(q, 2, E1T1F1a7 T + E$)

(b, 2, ElTlFla, *T + E$)

(b, 1, E\T Fy,a T + ES)

(b, 1, E\Ty,F + T + E$)

(¢,1, E\Ty, F + E$)

(q, 17 EngFl, a—+ E$)

(q, 2, EngFla, +E$)

(¢,3, E\T\ Fra+, ES)

(¢,3, E\ToFra+ Ey, T + E$)
(q, 3, E1T2F1a -+ ElTl, FxT -+ E$)
(q, 37 E1T2F1(L + ElTlFl, axT + E$>
(q, 47 EngFla + E1T1F16L7 T + E$)
(b, 4, EngFla + E1T1F1CL, T + E$)
(b,3, E\TyFya + E\T Fy,a + T + ES)
(b,3, E\ToFia+ EZTy, F T + ES)
(q, 3, ElTQFlCL + E1T27 F+ E$)

(q, 37 EngFIG + EngFl, a+ E$)
(q, 4, EngFla + EngFla, —|—E$)
(b,4, E\TyFya + B\ Ty Fia, +E$)
(b,3, E\ToFia+ EYToFy,a + ES)
(b, 3, ElTQFlCL + ElTQ, F+ E$)

(b, 3, ElTQFla + El, T + E$)

(q, 37 EngFla + EQ, T$)

(q, 3, EngFl(l -+ EQTl, F x T$)

(¢,3, E\ToFra+ BTy Fy,a % T9)

(q, 4, ElTQFlCL -+ E'ngFla, *T$)

(q, 47 EngFla + E2T1F16L7 *T$)

(b, 4, EngFla + EngFla, *T$)

(b, 3, E’ngFla + EngFl, a * T$)
(b,3, E\ToFya + EsTy, F % T$)

(q, 3, ElTQFl(Z + EQTQ, F$>

(q, 3, ElTQFla + EQTQFl, CL$)

(q, 47 EngFla =+ E2T2F16L7 $)

(t, 4, E1T2F1a —|— E’ZTQFla, )\)



3.1. ALGORITMI TOP-DOWN 41

O derivare extrem stanga se obtine prin eliminarea terminalelor gi
asocierea numarului regulii cu notatia ramasa pe stiva, adica ordinea
de aplicare a regulilor este 145245.

3.1.3 Analiza top-down fara reveniri

In cazul unor gramatici cu o forma speciala se poate face o analiza de tip
top-down fara reveniri. Principala conditie este ca in cazul mai multor
alternative (reguli cu acelagi simbol in stanga), sa se poata decide cu
precizie ramura corecta. In general o astfel de decizie se poate realiza
prin analiza unor simboluri care urmeaza in cuvantul de analizat.
Exemplu Consideram urmatoarea gramatica G care genereaza secvente

de declaratii si instructiuni cuprinse intre cuvintele cheie Program si
EndProgram. Declaratiile sunt notate simbolic cu d, iar instructiunile

cu ¢. Fiecare instructie sau declaratie se incheie cu ;, exceptand cazul
celei ce precede EndProgram.

< program >— Program D I EndProgram
D —d; X
G X —>d, X\
I =Y
Y =iV |\

Sa consideram urmatorul cuvant de analizat

Program

EndProgram

O derivare extrem stanga pentru acest cuvant este

< program >=- Program D I EndProgram = Program d; X I EndProgram
= Program d;d; X I EndProgram =- Program d;d; I EndProgram

= Program d;d;1Y EndProgram =- Program d;d;i;1Y EndProgram

= Program d;d;i;1;1Y EndProgram =- Program d;d;u;1;1¢ EndProgram
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Pentru constructia derivarii extrem stangi se procedeaza astfel: initial
se considera simbolul de start < program > pentru care se alege sin-
gura regula disponibila (daca primul simbol din sgirul de analizat nu
coincide cu primul terminal al regulii se poate decide imediat eroare
sintacticd). Urmatorul simbol neterminal pentru care trebuie aleasa o
reguld este D iar girul ramas de analizat (de generat) incepe cu d, astfel
ca regula aleasa va fi D — d; X. Din cuvantul initial trebuie generata
in continuare secventa d;i;1;1EndProgram ce incepe cu d iar neter-
minalul cel mai din stanga este X, astfel ca se alege regula ce incepe
cud. In continuare, din cuvantul initial ramane de generat secventa
1;1;1; EndProgram ce incepe cu ¢ iar neterminalul cel mai din stanga
este X, astfel ca se alege regula ce X — A, s.a.m.d.

Daca se considera gramatica ce genereaza expresii aritmetice simple,
in forma considerata la algoritmul general top-down (3.2.9), atunci la
primul pas al unei derivari extrem stangi pentru cuvantul (a +a*a) +
a nu se poate decide regula de ales prin citirea primului terminal (
deoarece ar fi necesar sa consultam sirul rezultat pana la intalnirea
operatorului 4+ aflat dupa paranteza inchisa.

O gramatica pentru care alegerea regulii de aplicat este unic deter-
minata de urmatorul simbol terminal din girul de analizat se numeste
gramatica LL(1) (Left to right parsing, Leftmost derivation, 1 symbol
lookahead). In multe cazuri existii posibilitatea de a transforma gra-
matica intr-una echivalenta de tip LL(1). Pentru cazul particular al
gramaticii pentru generarea expresiilor aritmetice, o gramatica echiva-
lenta este urmatoarea:

E—TFE

E' — +TE'| - TE'|\
T — FT'

T' — «FT'|/FT'|\
F — (BE)|id|num
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< bloc >— {< lista >}

< lista >—=<instr > L

L —;<instr > L| A

< anstr >— id = Elif(E)then < instr > |while(E)do < instr > |{< lista >}
E—TFE

E' — +TE'| - TE'|\

T— FT'

T' — «FT'|/FT'|\

F — (E)|id|num

Figura 3.2: Gramatica pentru generarea blocurilor de instructiuni.

3.1.4 Programarea unui analizor sintactic. Studiu
de caz

Programarea unui analizor sintactic top-down fara reveniri se poate
face relativ usor asociind céte o functie la fiecare neterminal. Anal-
iza unui cuvant revine la un sir de apeluri corespunzatoare tratarii
simbolurilor ce apar pe parcursul constructiei derivarii extrem stangi.
Fiecare functie asociata contine o singura instructiune switch cu clauze
ce corepund regulilor gramaticii. Alegerea regulii se face dupa urmatoarea
unitate lexicala din textul de analizat.

Sa consideram urmatoarea gramatica (vezi figura 3.2) ce genereaza
un bloc de instructiuni de atribuire, conditionale de tip if (expresie ar-
itmetica) then instructiune sau repetitive de tip while. Instructiune
poate fi o instructie simpla sau bloc de instructiuni separate prin de-
limitatorul ;(SEMICOLON).

Un text sursa ce poate fi analizat de aceasta gramatica este cel din
figura 3.3.

Lista de unitati lexicale furnizate de analizorul lexical este pentru
acest caz

LBRACE id LET num SEMI id LET id PLUS num SEMI if LPAR
id MINUS id RPAR then LBRACE id LET id LET id minus num
SEMI id LET num RBRACE SEMI id LET id ORI num RBRACE.
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{
a = 2;
b=>b+1;
if ( b-a ) then { x = x-1;
a=313;
c = bx72
}

Figura 3.3: Program sursa de analizat sintactic

Un program pentru analiza sintactica top-down fara reveniri core-
spunzator gramaticii din figura 3.2 este reprezentat partial in figura 3.4.
Lista codurilor de unitati lexicale (terminalele gramaticii) contine SEMI
LPAR RPAR s.a.m.d. Presupunem ca analizorul lexical functioneaza ca
functie ce returneaza codul urmatoarei unitati lexicale din textul sursa.
Variabila de tip intreg token contine codul returnat de analizorul lexical
ALEX(). S-au mai definit doua functii: err() pentru tratarea erorilor
de sintaxa depistate si eat(int tok) ce consuma din textul sursa unitatea
lexicala tok pe care ne agteptam sa o gasim in text.

Rularea programului pentru exemplul din figura 3.3 va produce o
secventa de apeluri recursive ca in figura 3.5.

Un pic de algebra

Vom da in cele ce urmeaza o definitie riguroasa a gramaticilor LL(k)
(k simboluri citite in avans) Impreuna cu conditiile necesare si suficiente
ca o gramatica sa intre in aceasta categorie.

Definitie Fie G = (Vy, Vr, S, P) o gramatica independenta de con-
text. G se zice de tip LL(k) daca si numai daca oricare ar fi doua
derivari extrem stangi

SEHuXv = uav=uy
SEuXv = ufv=>ur unde X -a€P, X B3P, y,ve Vi

k

din 7% = ¥ rezultd o = B (notatia 7* inseamna primele k simboluri

din girul 7).
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final int if=1, then=2, LPAR=3, RPAR=4, LBRACE=5, RBRACE=6,
PLUS=7, MINUS=8, ORI=9, DIV=10, SEMI=11, id=12,
while=13, do=14, LET=15;
void err();
int ALEXQ);
int token = ALEX(Q);
void eat(int tok){
if (tok==token) token=ALEX else err()
}s;

void bloc(){
eat (LBRACE); lista(); eat(RBRACE)
};

void lista(){
instr();LO
}s;

void LA
switch(token){
case SEMI: eat(SEMI); instr(); L(); break;
default: break }
}s;

void instr(){
switch(token){
case if: eat(if); eat(LPAR); E(); eat(RPAR); eat (then); instr(); break;
case id: eat(id); eat(LET); E(); break;
case while: eat(while); eat(LPAR); E(); eat(RPAR); eat(do); instr(); break;
case LBRACE: eat(LBRACE); instr(); eat(RBRACE); break;
default: printf("syntax error: if, identif, while or left brace expected");
err()}
}s;

void EQ{
T(); Eprime();
+;

void Eprime(){
switch(token) {
case PLUS: eat(PLUS);TQ) ;Eprime() ;break;
case MINUS: eat(MINUS);T();Eprime() ;break;
default: break;
}
+;



46 CAPITOLUL 3. ANALIZA SINTACTICA

bloc()
eat (LBRACE) ;
lista()
instr()
eat (id);
eat (LET);
EQ
TO
FO
eat (num) ;
return F;
Tprime ()
return_Tprime;
return T;
Eprime ()
return_Eprime;
return_E;
return_instr;
LO
eat (SEMI)
instr()
. aici se recunoaste ; b=Db + 1
return_instr;
LO
eat (SEMI) ;
instr()
. aici se recunoaste ; if ( ... }
return_instr;
LO
. aici se recunoaste ; ¢c = Db * 72
return LQO);
return L;
return_L;
return_lista;
eat (RBRACE) ;

return_bloc;

Figura 3.5: Executia analizei lexicale pentru textul sursa
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Pentru k£ = 1 se obtine cazul gramaticilor din sectiunile precedente.
Restrictia asupra numarului de simboluri citite in avans restrange dras-
tic multimea limbajelor ce por fi analizate cu astfel de gramatici. Un in-
convenient major pentru k > 1 este cregterea exponentiala a dimensiu-
nii tabelei de predictie (cite o intrare in tabel pentru fiecare combinatie
de k simboluri. O varianta mai eficienta de analiza se obtine cu gra-
matici LR(1) (Left to right parsing, Rightmost derivation, 1 symbol
lookahead).

Pentru orice « € Vg, X € Vy, X — a € P vom considera
urmatoarele multimi:

Prim(a) = {a € Vy|a=aB, B € V}}

Urm(X) = {a € Vp|S=uXv, a € Prim(v)}

SD(X,a) = {a € Vr| a € Prim(a) sau (a=\ si a € Urm(X) )}
NULL(G) = {X € Vx| X=)}

Daca un terminal a € Prim(a) atunci a poate aparea pe prima
pozitie intr-un gir derivat din . Multimea SD(X,«) poartd denu-
mirea de multimea simbolurilor directoare asociate regulii X — «, iar
NULL(G) contine neterminalele ce se pot sterge (in unul sau mai multi
pasi) cu reguli din G.

Teorema.

GeLL(l) < SD(X,a)NSD(X,5) =P, VX wa, X > €P, f#«

Determinarea multimilor definite anterior se poate face usor. Pentru
NULL(G), se poate aplica algoritmul definit la eliminarea regulilor de
stergere pentru o gramatica independenta de context.

NULL ={X € Vy|X — X e P}

repeat

(1) AUX = NULL;

(2) NULL=NULLU{X € Vy|X = p,pe AUX"};
until NULL = AUXO

Calculul multimilor Prim(X) si Urm(X) se poate face cu algorit-
mul urmator:
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Pas 1: { Initializare }
Prim(a) = {a};Va € Vr
Prim(X) =Urm(Y) =&, VX, Y € Vy
Pas 2: Repeat
Pentru fiecare regula X — Y1Y,...Y: Do
For(i = 1;i < k;i+ +)
(2.1)if (i = 1 sau V1Ys...Y,, € NULL")
Prim(X) = Prim(X) U Prim(Y;);
(2.2)if (i = k sau Yiy ... Y, € NULLY)
Urm(Y;) = Urm(Y;) U Urm(X);
(23)For (j=i+1j<k;j++)
if (j=i+1sauYiy1...Y;1 € NULLT)
Urm(Y;) = Urm(Y;) U Prim(Y;);
end for
end for
end do
Until Prim(X),Urm(X) nu se schimba la o iteratie.O

Calculul multimilor Prim(a) revine la definitia recursiva

, | Prim(X) daca X ¢ NULL(G)
Prim(Xa) = { Prim(X)U Prim(a) daca X € NULL(G)

Daca se considera gramatica ce genereaza expresii aritmetice 3.1.3,
atunci rezultatul aplicarii algoritmilor este prezentat in tabelul urmator:

NULL | Prim Urm
E (,1 )
E'| DA |+, — )
T (,i |+,—,)
T"| DA x, / |1+, =)
F (,i | *x,/,)

iar multimile simbolurilor directoare sunt
SD(E TE) =A(, i}

(E’ +TFE') = {+}

SD(E',A) ={)}

SD(T, F ) =A(, i}
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SD
SD

T «FT") = {x}
', 0) = {+)}
SD(F,(E)) ={(}
SD(F,id) = {id}
SD(F,num) = {num}

Functiile C' sau Java corespunzatoare neterminalelor se modifica
putin, in sensul ca vom avea clauze corespunzatoare terminalelor ce se
regasesc In multimile simbolurilor directoare asociate regulilor. Daca la
reconstructia derivarii trebuie aplicata o regula pentru X si urmatorul
terminal din textul de analizat nu face parte din multimea simbolurilor
directoare asociate vreunei reguli cu X in stanga, atunci se apeleaza
modulul de tratare a erorilor sintactice.

Pentru cazul gramaticii anterioare, cateva din secventele de cod
asociate neterminalelor sunt prezentate in continuare.

N N TN

void EQ{
switch(token) {
case LPAR:
case id:
case num: T(); Eprime(); break;
default: printf("syntax error: (,identifier or number expected");
err ()

void Tprime(){
switch(token) {
case ORI: eat(ORI);FQ) ;Tprime() ;break;
case DIV: eat(DIV);F(Q);Tprime() ;break;
case PLUS:
case RPAR: break;
default: printf("syntax error: *,/,+,) expected");
err()

Tratarea erorilor este dependenta de proiectantul compilatorului
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si limbaj. Principial, exista trei modalitati de tratare.

e Se opreste analiza sintactica in punctul unde s-a depistat o eroare,
cu transmiterea unui mesaj prietenos catre utilizator, de exemplu:
Eroare sintactica: asteptam sa urmeze delimitator de instructiune.
Mai invata sintaxa limbajului! BYE!

e Se incearca repararea greselii de sintaxa inserand in textul sursa
un simbol din multimea de simboluri directoare asociate regulii ce
s-a aplicat. Desigur ca este suficient sa presupunem ca am inserat
in text, astfel incit analiza poate continua (desigur nu vom uita
sa anuntam utilizatorul ca nu cunoagte regulile de sintaxa si l-am
corectat noi!). Inserarea poate conduce la cicluri infinite, astfel
ca nu este recomandabila totdeauna.

e Seincearca gasirea unui simbol ce se potriveste ignorand toate ter-
minalele textului sursa pana se intalneste un simbol din multimea
simbolurilor directoare. Se transmite acelasi mesaj prietenos catre
autorul textului sursa, apoi se continua analiza.

3.2 Algoritmi BOTTOM-UP

3.2.1 Gramatici cu precedenta simpla

Fie G = (Vn, Vi, 29, P) o gramatica de tipul doi si p € L(G) o forma
propozitionala, adica un cuvant peste alfabetul general Vi; astfel incat
To =p. Vom nota cu A,, , arborele de derivare care are radicina xo si
frontiera p.

Definitia 1. Vom spune ca f este o fraza simpla a lui p daca f este
un subcuvant al lui p si in plus:

e dx e Vy, cux — f €P,
o Avy C Asop.

Fzemplu. Consideram gramatica Gg 3.2.9 si forma propozitionala
p=TxF+ax(E+T). Arborele de derivare este prezentat in figura
3.6. Se poate observa ca frazele simple sunt T'x F,a, E + T.
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E/-[-\
T

/f\

n—-

T * F

* F
( E )
a E + T

Figura 3.6: Arborele de derivare corespunzator derivarii lui p = T %
F+ax(E+T)

(1) Initializare p;

(2) Se determina f,, fraza simpla stanga a lui p;

(3) Se determina regula x — f,;

4) Se reduce fraza simpla stanga, adica daca p = rf,s, se pune p =
( g P

rIs;

GOTO(2).

Figura 3.7: Algoritmul bottom-up

Observatie. Subcuvantul F respecta prima conditie dar nu este
fraza simpla, intrucat nu este satisfacuta conditia a doua din definitie.

Definitia 2. Fraza simpla cea mai din stanga poarta denumirea de
fraza simpla stanga.

Vom nota fraza simpla stanga corespunzatoare lui p cu f, in exem-
plul nostru, f, = 7" F'. Dupa cum vom vedea in continuare, fraza
simpla stanga are un rol important in algoritmii de analiza sintactica
bottom-up. In principiu, acesti algoritmi prevad urmatorii pagi (de-
scrigi de figura 3.7):

Regulile determinate la pasul (3), aplicate in ordine inversa, ne vor
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da derivarea corespunzatoare lui p. Sa mai observam ca in acest mod
arborele de derivare se construieste de jos in sus (bottom-up). Problema
cea mai dificila este desigur determinarea frazei simple stangi de la
pasul (2). In principiu ar trebui cunoscut anticipat arborele de derivare
corespunzator lui p, dar tocmai acesta este scopul analizei sintactice.
Dupa cum vom vedea, aceasta dificultate se poate elimina, deci putem
determina fraza simpla stanga fara a cunoaste acest arbore. De fapt,
fraza simpla stanga este legata de anumite proprietati ale gramaticii pe
care le tratam in continuare.

3.2.2 Relatii de precedenta

Definitia 3. Fie =,y € Vi doua simboluri oarecare ale gramaticii.
Vom spune ca:

(1) x < y (z precede pe y) daca Ip astfel incat p = rzys, v & f,, y € fp;
(2) £y (z este egal cu y) daca p astfel incat p = rays, x € f,, y € fp
(2) > y (y succede lui z) daca Jp astfel incat p = rays, x € f,, y & fp:

Relatiile < 4 > se numesc relatii de precedenta simple (atunci cadnd
nu exista posibilitatea de confuzie se folosesc denumirile mai mic, egal,
mai mare pentru relatiile de precedenta). Sa observam ca aceste relatii
nu se exclud reciproc, deci ca putem avea, de exemplu, x < ¥y si in
acelagi timp x > y, Intrucat pot exista cazuri de gramatici in care putem
gasi doua forme propozitionale py, po astfel incat sa avem simultan cele
doua relatii. Sa mai facem de asemenea observatia ca exista mai multe
tipuri de astfel de relatii, cu definitii asemanatoare, intrucat relatiile
trebuie sa satisfaca conditii suplimentare care depind si de gramatica;
pentru toate aceste tipuri de relatii vom utiliza aceleasi notatii.

Definitia 4. O gramatica de tipul 2 spunem ca este cu precedenta
simpla daca intre oricare doua simboluri ale gramaticii exista cel mult
o relatie de precedenta.

Pentru algoritmul de analiza sintactica ascendenta este important
ca sa nu existe reguli cu partile drepte identice; altminteri, In cadrul
pasului (4) din algoritmul de analiza sintactica nu se poate decide la
cine sa se faca reducerea frazei simple stangi. De asemenea regulile
de stergere nu sunt admise, pentru acest caz notiunea de fraza simpla
neavand sens. Aceste conditii presupunem in mod sistematic ca sunt
satisfacute.
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Fie acum Vg = {21, 29, ..., x,} alfabetul general, unde am adoptat
o anumita ordine a simbolurilor. Definim matricea de precedenta a
gramaticii,

< daca x; < x;
M = (aij), unde Q5 = + daca ZT; + Z;
= daca x; = x;

FExemplu. Consideram urmatoarea gramatica
G=({A,B},{0,1},A,{A — A0|1B, B — 1}).
Matricea de precedenta va fi

A|B

Y|IY|Y| Al

+ =

3.2.3 Proprietati ale gramaticilor cu precedenta
simpla

Proprietatea 1. Fie p = a;...a, o forma propozitionala intr-o gra-
matica cu precedenta simpla (a; sunt simboluri neterminale sau termi-
nale ale gramaticii). Atunci f, = a;...q; daca si numai daca

+ +
a1=<as . ..=<a;_1 < a; = (0 P + a; > Qjy1 (*)

Demonstratia acestei proprietati se efectueaza considerand toate
structurile de arbori de derivare posibile intr-o situatie data. Vom ex-
emplifica aceasta idee pentru cuvanul p = a; ...a7. Daca presupunem
ca f, = asasas, atunci, conform definitiei frazei simple stangi, avem

Qg < G4, Q4 T as, as > ag

+ ~

Mai trebuie aratat ca a;<as. In acest scop vom considera toate
posibilitatile de structuri arborescente; o parte din ele sunt prezentate
in figura 3.8.
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N/ INN

ala2a3a4a5a6 & ala2a3a4a566 &

e /N

ala2a3a46536 a ala2a3a46566 ay

©) (d)

Figura 3.8: Arbori de derivare posibili

Se poate observa ca in ipoteza ca f, = agasas, singurele situatii
posibile sunt (a) si (b). Celelalte situatii contrazic aceasta ipoteza, de
exemplu, in cazurile (¢) si (d) fraza simpla stanga ar fi , respectiv, ajay
sau ap. Acum, in cazul (a), prin reducerea succesiva a frazei simple
stangi, vom obtine un arbore in care fraza simpla stanga va fi aias,
adica a; £ ap iar in cazul (b), fraza simpla stanga va fi ap si atunci
a1 < as.

Implicatia inversa se bazeaza pe cea directa; se presupune ca f, =
a;...agcul # i sik # j sise considera In continuare toate posibilitatile
de pozitionare a indicilor [, k fata de ¢, j. De exemplu, daca f, = asas
atunci, conform implicatiei directe, avem

a1 < ag Eas > ay

ceea ce contrazice relatia (*), conform careia as £ a4 iar gramatica
are precedenta simpla.

Observatie La delimitarea frazei simple stangi se procedeaza astfel:
parcurgem sirul de simboluri de la stanga la dreapta pana se gaseste
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Figura 3.9: Arborele de derivare pentru ni = 1

relatia > (sau marginea dreaptd a formei propozitionale) pentru de-
terminarea ultimului simbol din f,, apoi se parcurge sirul spre stanga,
trecand peste relatii 4+, pana la gasirea unei relatii < (sau marginea
dreapta a formei propozitionale) pentru determinarea primului simbol
din f,.

Proprietatea 2. O gramatica cu precedenta simpla este neam-
bigua.

Schita de demonstratie. Fie p o forma propozitionala si A, , ar-
borele de derivare corespunzator. Vom arata ca acest arbore este unicul
arbore de derivare care are radacina xq si frontiera p. Procedam prin
inductie asupra numarului de noduri interne ni. Daca ni = 1 atunci
arborele de derivare va avea forma din figura 3.9 si unicitatea acestuia
este evidenta. Presupunem acum ca proprietatea este adevarata pentru
un ni oarecare si consideram cazul ni + 1. Sa presupunem ca ar exista
doi arbori diferiti cu radacina o si frontiera p; fie acestia Aj, , si Ag, p-

Deoarece gramatica este cu precedenta simpla, rezulta ca fraza
simpla stanga, care este aceiasi in cei doi arbori, este situata in aceiasi
pozitie, p = r f,s. Efectuam reducerea frazei simple f, (conform regulii
aplicate x — f,) si vom obtine arborii A,  si Ay, unde ¢ = rXs iar
cei doi arbori trebuie sa fie diferiti. Dar numarul de noduri interne este
ni, in contrazicere cu ipoteza.

3.2.4 Determinarea relatiilor de precedenta pen-
tru gramatici cu precedenta simpla

Asga cum s-a precizat deja, relatiile de precedenta sunt proprietati in-
trinseci ale gramaticii, nu depind de contextul in care se afla cele
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doua simboluri. Prin urmare, cunoasterea anticipata a acestor relatii
impreuna cu proprietatea 1, rezolva complet problema pasului 2 de
la algoritmul de analiza bottom-up, adica determinarea frazei simple
stangi. In acest subparagraf vom prezenta o teorema de caracterizare
pe baza careia se pot determina relatiile de precedenta simple si implicit
faptul daca gramatica este sau nu cu precedenta simpla.

Vom defini doua relatii specifice gramaticilor si care vor fi utilizate
in continuare, numite, respectiv, F (First) si L (Last). Fie x € Vy si
y € Vi doua simboluri ale gramaticii. Vom spune ca

xFy daca v — yu € P, u € Vg
xLy daca Ixv — uy € P, u e V3

Inchiderile tranzitive, respectiv, tranzitive si reflexive ale acestor relatii

le vom nota cu F'*, L™ gi respectiv, F*, L*. Existd numerosi algoritmi

directi care permit calcularea acestei inchideri,cu complexitate redusa.
Teorema 2. Avem

MHzx<y&eJu—...ov... € PoFty;
2Qzrtye Iu—...zy...€P;
B)rx=ye Iu—...ow... € PuLlTe, wF*y;

Schita de demonstratie. Se analizeaza posibilitatile de arbori de
derivare care raspund cerintelor teoremei. De exemplu, pentru cazul
(1), trebuie sa existe structura de arbore ca in figura 3.10.

Este clar ca daca x < y, atunci conform definitei frazei simple stangi,
trebuie sa existe p astfel incat p = rays, = ¢ f,, y € f,, adica sa existe
structura din 3.10. Invers, daca exista o astfel de structura, atunci fie o
forma propozitionala care contine u. Efectuam reduceri succesive pana
cand vom obtine o forma propozitionala pentru care u apartine frazei
simple stangi; la arborele astfel obtinut, adaugam subarborele de mai
sus. Vom avea in mod evident = ¢ f,, y € f,.

3.2.5 Studiu de caz

Sa consideram cazul gramaticii pentru generarea expresiilor aritmetice
simple G g, cu regulile obisnuite
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Ramificatii
spre dreapta

Figura 3.10: Arborele de derivare corespunzator cazului x < y

E—-E+T|T
T —Tx*F|F
F — (BE)|a

Relatiile First, Last si inchiderile acestora sunt:

EF{BE,TY EFt{ET,F(a EF{ETF,/(a}
TF{T,F} TF+{TF(a TF{T,F(a

FE{(a} FF{(a} FF{F (a}
EL{T}  EL*{T Fa,)} EF{ETFa)}
TL{F} TL"{Fa,)} T F*{T,F,a,)}
FL{a)} FL"{a)} F F*{F,a,)}

Conform teoremei de calcul a relatiilor de precedenta vom obtine
matricea de precedenta (vezi figura 3.11) asociata simbolurilor gra-
maticii Gg.

Deci gramatica Gg nu are proprietatea de precedenta simpla, astfel
ca nu poate fi aplicat direct algoritmul de analiza sintactica bottom up.

Vom exemplifica algoritmul de analiza pentru gramatica din figura
3.12, matricea de precedenta asociata este cea alaturata.

Reconstituirea derivarii cuvantului p = aaabaababbbabb este prezen-
tata in tabelul 3.13, unde fiecare linie corespunde formei propozitionale,
in care fraza simpla stanga este subliniata, precedata de regula identi-
ficata.
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E T F 4+ % () a
E + +
T - £
F -

+ <+ < < =<
* + =< <
(|<+ =< < < <
) - - -
a - - -

Figura 3.11: Matricea de precedenta pentru Gg

G: S — aSSh| ab,

Y | H|H| @
YIA|A|IS
Y | H | H| =

Figura 3.12: Exemplu de gramatica cu precedenta simpla

Regula Forma propozitionala

a < a =< axb> aababbbabb
S — ab a<a+S~<a<a£b> abbbabb
S — ab a<a+S<a£tS <axb> bbabb
S — ab a<atS<at+S+S5+b> babb
S—aSSbla<a+S+5+b> abb
S—aSSb|latS<atb>b
S — ab atSES+b
S —aSSb| S

Figura 3.13: Reconstructia derivarii cuvantului p = aaabaababbbabb
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3.2.6 Gramatici operatoriale

Gramaticile operatoriale sunt gramatici cu o structura speciala a reg-
ulilor de rescriere, in care anumite simboluri sunt considerate operatori
iar celelalte operanzi, operatorii trebuind sa separe operanzii. Aceasta
structura este preluata de la gramaticile care genereaza expresiile arit-
metice iar principiul de analiza este de asemenea preluat de la algorit-
mul de evaluare a expresiilor aritmetice. In continuare vom prezenta
acest principiu pentru evaluarea expresiilor aritmetice fara paranteze,
cazul expresiilor cu paranteze putandu-se reduce la cel fara paranteze,
de exemplu utilizadnd tehnica de modificare a ponderilor operatorilor la
intalnirea parantezelor.

In primul rand se atribuie operatorilor anumite ponderi care vor
defini ordinea de efectuare a operatiilor. De obicei, se considera p(+) =
p(—=) =1 < 2 = p(x) = p(/), ceea ce Inseamna ca mai intai se fac
adunarile gi scaderile, apoi inmultirile si impartirile, etc. Efectuarea
unei operatii depinde de contextul in care se afla operatorul respec-
tiv, si anume, daca ponderea operatorului precedent este mai mare sau
egala cu ponderea operatorului curent, atunci se poate efectua operatia
definita de operatorul precedent. Din acest motiv, acest tip de gra-
matici se numesc cu operator de precedenta (operator precedence gram-
mars).

Putem realiza un algoritm simplu de evaluare utilizand doua stive

e P- stiva operatorilor;
e S- stiva operanzilor.

Vom utiliza indicii ¢ si k pentru a indica nivelele celor doua stive.
Prin urmare, notatia p;, respectiv s; au sensul de operatorul, respectiv
operandul din stiva aflat pe nivelul 7, respectiv k. Pentru simplificare,
vom utiliza aceiagi notatie p; atat pentru operator cat si pentru pon-
derea operatorului respectiv.

Algoritmul de evaluare:

PAS 1: Initializari: Se introduce primul operator si primul operand in
stivele P gi S si se initializeaza nivelele celor doua stive, i = k = 2;
PAS 2: Se introduce urmatorul operator in stiva P si se actualizeaza
nivelul, + =7+ 1;
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1 P1 Sy =2, k=2
v P
—»2. | Pi1 =i+l
Vs,
I Sk-1
—>3. Pi1 <P k=k+1
Pia1 3 Pi
inainte de
—4, Pi-1 . pi} Sk-1 , Sk prelucrare
dupa
_ S.1Pi-1S
P 1Pi2% prelucrare
i=i+l, k=k+1

Figura 3.14: Prelucrarile efectuate asupra celor doua stive

PAS 3: Daca p;_; < p; atunci se introduce urmatorul operand in lista
S, se actualizeaza nivelul stivei, £ = k 4 1, si se revine la pasul 2;
PAS 4: Daca p;_1 > p; atunci:

in stiva P: p;_1 se inlocuiegte cu p;;

in stiva S: si_1 se Inlocuieste cu sg_1p;_1Sk;

se actualizeaza nivelele celor doua stive, 1 =1 — 1;k =k — 1 i se
revine la pasul 3.

Observatie. Pentru uniformitatea algoritmului se introduce opera-
torul marcaj, notat cu # , cu ponderea cea mai mica; orice expresie se
incadreaza intre doua marcaje iar oprirea algoritmului are loc la pasul 4
in cazul In care p; = p, = #. Schematic, acest algoritm este prezentat
in figura 3.14.

FExemplu. Tabelul 3.15 contine starea dinamica a celor doua stive
pentru expresia #a + b * ¢/d — f#. Mentionam ca in cadrul pasilor 2
si 4 s-a completat cate un rand nou in tabel.

Observatie. Ponderile operatorilor sunt legate de ierarhia lor in
gramatica, cu cat un operator este mai jos cu atat ponderea lui este
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1 2 |3 |4 1 2 3|4
1 #0 a
2 | #o|+1 a b
3 | #o|+1 |1 a b
4 | #o| 1 a+b c
5 | #o | —1 | *2 a-+b c d
6 |F#o|—1|*% |/2 [|a+D c d
T |\ Ho| =1 /2 a+b cxd /
8 |#o|—1|/2 |#o|a+Db cxd /
9 #0 -1 #0 a+b C*d/f
10 #0 #0 a—i—b—c*d/f

Figura 3.15: Evaluarea expresiei #a + b — c* d/ f#

mai mare. Acest fapt este ilustat in figura 3.16.

Pentru cazul expresiilor aritmetice cu paranteze algoritmul se pastreaza,
dar este aplicat dupa preprocesarea expresiei prin modificarea dinamica
a ponderilor operatorilor i renuntarea la paranteze. Se parcurge ex-
presia de la stanga la dreapta alocand ponderi operatorilor; la intalnirea
unei paranteze deschise ponderile se incrementeaza cu 10, iar la intalnirea
unei paranteze inchise se decrementeaza ponderile operatorilor cu 10.
In continuare parantezele sunt ignorate. De exemplu, expresia

ax(b—cxd)—(x+y/(z—1))*h
devine prin preprocesare
a*yb—11 c¥1pd —1 T +11 Y/122 —o1 to

ceea ce va asigura ordinea corecta de evaluare.

3.2.7 Gramatici operatoriale

Fie G = (Vy,Vr, 20, P) o gramatica de tipul 2. Vom considera ca
simbolurile neterminale Vy sunt operanzii limbajului iar simbolurile
terminale V7 sunt operatorii. Sa observam ca in cazul gramaticii Gg
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E E
N
!J’\T E+T
|
T *F 1
N
T *F

p(+)<p(*)  p(*)>p(+)

Figura 3.16: lerarhia operatorilor

care genereaza expresii aritmetice simple o asemenea conventie este jus-
tificata, deoarece oricare din neterminalele E, T, F' deriveaza in termi-
nalul a (generic, acest terminal reprezinta operanzii), sau intr-o expresie
(eventual intre paranteze) care are rolul de operand.

Definitia 1. Vom spune ca o gramatica este operatoriala daca
regulile de rescriere au forma

X — NiENi+1E+1 c.. ,-Tij—l—la

unde Ny sunt neterminale (operanzi), inclusiv cuvantul vid, iar T} sunt
terminale (operatori).
Observatie. Intr-o gramatica operatoriala orice forma propozitionala
are structura:
P = N1T1N2T2 . TnNn+1

Aceasta Tnseamna ca intr-o forma propozitionala a unei gramatici op-
eratoriale intre oricare doi operanzi exista cel putin un operator; pot
insa exista mai multi operatori alaturati, de exemplu, ... ((a.. ..

Definitia 2. Fie p = NyT1NyTs ... T, N, 1 o forma propozitionala
intr-o gramatica operatoriala. Vom spune ca f este o fraza simpla a
lui p daca f = N;T;N;1Tit1...TjNj1;1 este un subcuvant al lui p care
contine cel putin un simbol terminal si in plus:
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X
Ny Ti Ny T T, Nijn
| | |
| | |
Ni Ni+1 Nj+1

Figura 3.17: Structura subarborelui

(1) 3z = N/TiN/, \ Tiy ... TiNj,, € P, si Ny=Np Vi =i,..., .

(2) Ay p C Ay p-

Structura de arbore corespunzatoare unei fraze simple este prezentata
in figura 3.17.

Ca si In cazul gramaticilor cu precedenta simpla, fraza simpla cea
mai din stdnga poarta denumirea de fraza simpld stangd. Principiul
de analiza sintactica este identic cu cel de la gramatici cu precedenta
simpla. Problema principala este si aici determinarea frazei simple
stangi. Aceasta operatie poate fi facuta utilizand relatiile de precedenta
dintre simbolurile gramaticii care pentru gramatici operatoriale au o
definitie putin modificata.

Definitia 3. Fie z,y € V. Vom spune ca:

(1) x%y (z precede pe y) daca Jp astfel incat p = reNys, N € Vy,
T ¢ Ips Y €
(2) 2=y (7 este egal cu y) daca Jp astfel incat p = reNys, N € Vy,
T & fp, Y € fps
(2) m;y (y succede lui z) daca dp astfel incat p = rays, N € Vy,
TEf p Y §é J, P

Matricea de precedenta se defineste numai pe multimea simbolurilor
terminale, ceea ce conduce la o simplificare a algoritmului de analiza.

Definitia 4. O gramatica operatoriala se spune ca are precedenta
simpla daca intre doua simboluri ale gramaticii exista cel mult o relatie



64 CAPITOLUL 3. ANALIZA SINTACTICA

Ramificatii Ramificatii
spre dreapta spre dreapta

NiTi NoT, ’Ts T3 Ny Ty N5 Ts N;T; N,T, N'g Ty Na Ty N5 Ts

N N, Ns N3 Ny N5
b
() (b)

Figura 3.18: Structurile posibile de arbori

de precedenta.

Ca gi la celelalte tipuri de gramatici, in vederea efectuarii pasului 3
din algoritmul de analiza, vom presupune ca nu exista reguli cu partile
drepte identice. De asemenea, sunt valabile proprietatile de caracteri-
zare gi de neambiguitate.

Proprietatea 1. Fiep = NyT1NoT5 ... T, N1, o forma propozitionala
intr-o gramatica cu precedenta simpla. Atunci f, = N;T;N;1Tit1 ... T;Nj
daca si numai daca

o o

< < © o o o
T=T.. .= i_1<T;:T%+1 . :7}>ij+1 (*)

Schita de demonstratie. Presupunem ca p = N{T1NoT, ... T, Ny
si ca fraza simpla stanga este f, = N3T5N,TyN5T5. Atunci din definitia

frazei simple stangi, rezulta T5 2T3§T4§T 5§T6. Mai trebuie sa aratam
ca T 12T2 sau Ty =Tb. In acest scop analizam structurile posibile de
arbori (figura 3.18).

Efectuam reduceri succesive pana cand T, € f,. In acest mo-

ment avem Ty<T pentru cazul (a) si T1=T, pentru cazul (b). Pentru
implicatia inversa presupunem ca f, = NTpNip1Thr1 ... TiNi1, 1 #
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Xo

Nl Tl Tn Nn

Figura 3.19: Arborele de derivare pentru ni = 1

j,k # i si consideram toate cazurile de pozitionare a indicilor k,[ in
raport cu ¢,7. De exemplu, daca [ < j atunci, in conformitate cu
implicatia directa, rezulta Tl;TlH iar conform relatiei (x) din ipoteza,
avem TléTlH sau TléTlH ceea ce contrazice ipoteza initiala conform
careia gramatica este cu precedenta simpla.

Proprietatea 2. O gramatica operatoriala cu precedenta simpla
este neambigua.

Schita de demonstratie. Fie p o forma propozitionala si A, , ar-
borele de derivare corespunzator. Vom arata ca acest arbore este unicul
arbore de derivare care are radacina xq si frontiera p. Procedam prin
inductie asupra numarului de noduri interne ni. Daca ni = 1 atunci
arborele de derivare va avea forma din figura 3.19 si unicitatea acestuia
este evidenta. Presupunem acum ca proprietatea este adevarata pentru
un ni oarecare gi consideram cazul ni + 1. Sa presupunem ca ar exista
doi arbori diferiti cu radacina o si frontiera p; fie acegtia A, , si Az p-

Deoarece gramatica este cu precedenta simpla, rezulta ca fraza
simpla stanga, care este aceiasi In cei doi arbori, este situata in aceiasi
pozitie, p = r f,s. Efectuam reducerea frazei simple f, (conform regulii

. . . o . - .
aplicate x — f,) si vom obtine arborii A/, , si Ay, 4 unde ¢ = rXs iar
cei doi arbori trebuie sa fie diferiti. Dar numarul de noduri interne este

cel mult ni, ceea ce contrazice ipoteza inductiva.
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3.2.8 Determinarea relatiilor de precedenta pen-
tru gramatici operatoriale

Vom defini mai intai relatiile F} 5 si L; 2,analoage cu F' si L de la gra-
maticile cu precedenta simpla.
Definitie Fie z € Viy si y € V5. Vom spune ca

xF oy daca 3x — yu € P, saux — Nyu € P, u e V5, N € Vy
xL; oy daca v — wy € P, sau v — uyN € P, u e Vi, N € Vy

Inchiderile tranzitive, respectiv, tranzitive si reflexive ale acestor
relatii le vom nota cu Ffo, LIQ si respectiv, Fy,, L7,. Acum, deter-
minarea relatiilor de precedenta operatoriale se poate face cu ajutorul
urmatoarei teoreme.

Teorema (determinarea relatiilor de precedentd). Avem

(1) xzy@ﬂu—)...xv... € P,vFhy;
(2) 2=y < Ju—...xNy... € P;
(3) >y < Ju—...vy... € P,vL{,z;

Schita de demonstratie. Demonstratia se poate face prin analiza
structurilor posibile ale arborilor de derivare Pentru cazul (1), trebuie
sa existe structura de arbore ca in figura 3.20.

Aceasta teorema ne permite sa determinam matricea de precedenta
a gramaticii pe baza careia putem apoi aplica algoritmul de analiza
bottom-up. Problema neterminalelor de la capetele frazei simple stangi
se poate rezolva analizand partile drepte ale regulilor de rescriere. Intr-
adevar, teorema ne da numai terminalele care intra in fraza simpla
stanga si neterminalele interioare; cele doua eventuale neterminale de
la capete vor apartine sau nu frazei simple stangi depinzand de forma
partii drepte ale regulii respective. Evident, se pot face si ipoteze de
neambiguitate suplimentare pentru gramatica, similare cu conditia de
a nu exista reguli cu partile drepte identice.

3.2.9 Studiu de caz

Sa consideram cazul gramaticii pentru generarea expresiilor aritmetice
simple G g, cu regulile obisnuite
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Figura 3.20: Structura posibila de arbore

E—-E+T|T
T — T F|F
F — (BE)|a

Relatiile F} o, L; 2 si inchiderile acestora sunt:

EFLQ {E,T,—I—} EFIJ,FQ {E7T7Fa+7*7(7a} EFl*,Q {E7T7F7+7*7(7a}

T Fip {T,F,x} T F {T,Fx(,a} T Fyy {T,F,%,(,a}

F Fis{(,a} F F{(,a} F Fyy {F,(,a}

E Ly {T,+} EL{,{T,+ Fx*a,)} EF,{ET+Fxa,)}
T Lis{F,x} T L{y{F *a,)} T Fiy {T,F,+a,)}

F Lig {a,)} F L{, {a,)} FFiy {F,a,)}

Conform teoremei de calcul a relatiilor de precedenta vom obtine
matricea de precedenta (vezi figura 3.21) asociata simbolurilor gra-
maticii Gg.

Deci gramatica G'g are proprietatea de precedenta operatoriala simpla,
astfel ca se poate aplica direct algoritmul de analiza sintactica bottom

up.



68 CAPITOLUL 3. ANALIZA SINTACTICA

Ao Ao Aol—
Vo Vo llo Vo Vol
Ao Ao Aol &

Vo Vo Ao Ve Vol +
Vo Vo Ao Vo Ao| %

@\_/A%—I'—

Figura 3.21: Matricea de precedenta operatoriala pentru Gg

Reconstituirea derivarii cuvantului p = a+ (a+a)*a*a este prezen-
tata in tabelul 3.22, unde fiecare linie corespunde formei propozitionale,
in care fraza simpla stanga este subliniata, precedata de regula identi-
ficata.

3.3 Analiza sintactica LR (k)

Denumirea LR(k) provine de la Left to right parsing, Rightmost deriva-
tion, k—token lookahead si reprezinta o categorie de algoritmi de analiza
sintactica ascendenta In care se incearca reconstituirea derivarii ex-
trem drepte pentru un sgir de intrare prin identificarea la fiecare pas
a frazei simple stdangi prin examinarea formei propozitionale curente
si a maxim k simboluri citite in avans din sirul de intrare ramas de
examinat. Formalizarea riguroasa a acestor algoritmi a fost facuta de
catre D. Knuth in 1965, iar o varianta pentru k£ = 1 a devenit populara
odata cu sistemul operare Unix prin aparitia utilitarului YACC (Yet
Another Compiler Compiler) dezvoltat de AT& T Bell Laboratories in
anii 70.

Prezentarea algoritmului urmareste in mare masura cea folosita de
A. Appel 1n lucrarea Modern compiler implementation in Java.

Analizorul folosegte o stiva gi un sir de intrare care prin con-
catenare reprezinta forma propozitionala curenta din derivarea extrem
dreapta corespunzatoare cuvantului de examinat. In functie de primele
k simboluri citite in avans din girul de intrare (the lookahead) si continutul
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Regula Forma propozitionala
a>+<(a+a)*xax*a

F—=a F+2(2a§+a)*a*a

F—a F—|—<<F+<a>)*a*a

F—=a F+<( F+F>)xa%a

T—T*F ,T—F F+<( é)>*a*a

F— (E),E—>T F+<Fx<a>x*a

F—a F+2M;*a

T T+F.T>F F+<T<x<a

F—a F+4+<TxF

T TxF F+T
E—SE+«T,E-T,T—>F|E

Figura 3.22: Reconstructia derivarii cuvantului p =a+ (a4 a) *xa*a

stivei analizorul executa una din urmatoarele actiuni:
e Shift: Muta primul simbol din sirul de intrare in stiva;

e Reduce: Alege o regula a gramaticii, de exemplu X— > ABC,
extrage de pe stiva simbolurile C, B, A si pune in varful stivei
neterminalul X. Actiunea corespunde reducerii frazei simple stangi
din algoritmul general boottom up.

Initial, stiva este vida si cuvantul de examinat constituie sirul de
intrare al analizorului. Decizia asupra actiunii ce trebuie efectuate
(shift /reduce) se ia cu ajutorul unui automat finit determinist care
examineaza continutul stivei. Acest automat incearca recunoasterea
frazei simple stdngi (adicd partea dreapta a ultimei reguli aplicate in
derivarea extrem dreapta) atunci cdnd aceasta apare in varful stivei. Sa
consideram gramatica ce genereaza expresii aritmetice simple ce contin
doar adunarea (3.3) la care s-a adaugat simbolul $ ca sfarsit de sir.



70 CAPITOLUL 3. ANALIZA SINTACTICA

S — E$ (0)
E—-T+FE (1)
E—=T (2)
T—FxT (3)
T—T (4)
F—=(E) (5
F—z (6)

Analiza cuvantului p = (z + z) * z + x$ decurge ca in figura 3.23 si
folosegte automatul finit descris in tabelul 3.24.
Semnificatia elementelor tabloului este urmatoarea:

e sn Shift gi analizorul intra in starea n.
e gn Analizorul trece in starea n. (Goto n).

e rk Efectueaza reducerea folosind regula cu numarul k. Daca X
este neterminalul nou ce trebuie pus pe stiva atunci se urmeaza
actiunea indicata de ultima stare la care s-a ajuns inainte de
primul simbol al partii drepte reduse si neterminalul X.

e a Accepta cuvantul de analizat.

Elementele necompletate din tabel corespund situatiei de gasire a
unei erori sintactice.
In practica se folosesc gramatici ce admit o forma echivalenta de tip

LR(1).

3.3.1 Constructia analizorului pentru gramatici LR(0)

Cazul k£ = 0 corespunde situatiei cand decizia se poate lua prin exam-
inarea stivei, mai exact cand in varful stivei se regaseste fraza simpla
stanga. Desi exista putine gramatici cu aceasta proprietate, modul de
constructie a tabelei de analiza este usor de adaptat pentru cazurile
uzuale.

Definim notiunea de element sau item printr-o regula a gramaticii
ce contine In partea dreapta un marcaj suplimentar, de obicei notat
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Stiva Input | Actiune

1 (x +x)xx+ 28 | shift

1(2 T4 x)*x+ 23 | shift

1(228 +x)*xx + 23 | reduce F — x
1(2F5 +x) x4+ 28 | reduce T — F
1(2T'10 +z) xx + a8 | shift

1(2710 + 17 )x x4+ x$ | shift

1(2710 + 17219 )xx + 23 | reduce F — x
1(2T10 4+ 17F5 )« x+a$ | reduce T — F
1(2T10 4 17710 )xx+ a8 | reduce E — T
1(2T10 + 17E18 )xx+ a8 | reduce E — E+T
1(2E3 )x x4+ x$ | shift

1(2E3)6 xr + x$ | reduce F — (FE)
1F4 xx + 8 | shift

1F4 %15 x+a$ | shift

1F4 % 1528 +x$ | reduce F — x
1F4 % 15F4 +x$ | reduce T — F
1F4 % 15T'16 +28 | reduce T'— F x T
179 +x$ | shift

179 + 11 2§ | shift

179 + 1128 $ | reduce F — x
179+ 11F4 $ | reduce T — F
179 + 1179 $ | reduce E — T
179+ 11E12 $ | reduce E—-T+FE
1E7 $| ACCEPT

Figura 3.23: Analiza sintactica shift — reduce pentru cuvantul p =

(x4 x) *x + 283.

71
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Stare|x () + = $ |E T F
1 s8 82 gr g9 g4
2 58 s2 g3 gl0 gb
3 56

4 rd sl5 rd

) rd rd4d 513

6 r6 16 16

7 a

8 r5 rd rd

9 s11 72

10 r2 sl7

11 s8 82 gl2 g9 ¢4
12 rl

13 58  s2 gld g5
14 r3 r3

15 s8 s2 gl g4
16 r3 r3

17 519 s20 gl8 g¢gl0 gb
18 rl

19 r5 rd5 1d

20 519 s20 g3 ¢gl0 gb

Figura 3.24: Functia de evolutie a automatului finit determinist pentru
analiza shift-reduce.
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cu punct "7 pentru a indica pozitia curenta a analizorului in sirul
de intrare reprezentat de forma propozitionala curenta din derivarea
extrem dreapta. Vom folosi In continuare denumirea de input pen-
tru acest girul ramas de citit din cuvantul de analizat, aflat in forma
propozitionala dupa continutul actual al stivei analizorului . O stare
a analizorului este o multime de elemente (items).

Sa consideram gramatica din figura 3.3.1.

S'— S (0)
S— (L) (1)
S—x (2)
L—S (3)
L— LS (4

Initial, analizorul are stiva vida iar input va fi un sir generat pornind
de la S urmat de marcajul $, adicd un gir generat de S’. Notam acest
lucru prin itemul S’ +— .S$, unde punctul indica pozitia curenta a
analizorului. In aceasti situatie, cand girul input incepe cu terminale
derivate din .S, Inseamna ca rezultatul derivarii va incepe cu simboluri
obtinute prin aplicarea de reguli ce au S in stanga, adica obtinute
din partile drlepte ale regulilor lui S. Vom nota aceasta situatie prin

S — .S$
S — .z si 0 vom numi starea 1.

S — (L)

Actiuni SHIFT. In starea 1, analizam efectul introducerii sim-
bolului x in stiva analizorului, adica shift x Acest tip de actiune va
fi indicata prin mutarea punctului peste x in regula S — x. Cele-
lalte doua elemente ale starii nu sunt relevante pentru aceasta actiune
deoarece punctul nu se afla in fata lui x, astfel ca sunt ignorate. Se

2
obtine o noua stare dupa shiftare. :

Daca din starea 1 se shifteaza o paranteza stanga, in varful stivei
apare paranteza stanga si pozitia analizorului va fi la Tnceputul unui
sir derivat din neterminalul L urmat de o paranteza dreapta. Un astfel
se gir Incepe cu terminale ce se pot deriva din L, ceea ce conduce la
introducerea in noua stare a elemetelor provenite din regulile lui L,
deci In consecinta si elemente ce provin din regulile lui S. Efectul este
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S — (.L)
L— LS
o noua stare,| L — .S
S —.x
S — (L)

Actiuni Goto. In starea 1 vom analiza efectul obtinut prin gasirea
in input a unui gir de terminale derivat din neterminalul S (Acest lucru
se poate Intampla daca s-a shiftat un x, eventual urmat de sir derivat
din L apoi ) ). Se vor efectua reduceri succesive ale regulilor, pana la
neterminalul S, ceea ce echivaleaza cu o secventa de extrageri de sim-
boluri din stiva, anume cele ce corespund cu partea dreapta a regulilor,
iar in final S ajunge in varful stivei iar in input $. Din starea 1 actiunea
goto pentru neterminalul S v-a fi simulata prin mutarea punctului ;in

4
item peste simbolul S, ceea ce conduce la o noua stare 4: )

Actiuni Reduce. In starea 2 avem punctul la sfarsitul unui ele-
ment. Asta ITnseamna ca in varful stivei se afla partea dreapta a regulii
S — x pregatita pentru reducere, deci efectul va fi extragerea sim-
bolurilor partii drepte si depunerea pe stiva a neterminalului S aflat in
stanga regulii.

Operatiile de baza efectuate asupra starilor analizorului sunt Closure(/)
si Goto(/, X), unde I este o multime de elemente, iar X este un simbol
al gramaticii. Closure adauga elemente noi la o multime cand punctul
se afla in fata unui neterminal. iar Goto muta punctul peste simbolul
X 1n toate elementele unei multimi. Formal, cele doua operatii sunt
descrise astel:

Closure(/) = Goto(/, X) =
repeat J+—{}
for orice item (A — «.X3) € I for orice item A — . X din [
for orice regula X — ~ adaug A — aX.f la J
I+ TU{X — ~} return Closure(J) O
until / nu se modifica.
return /0

Cu aceste doua proceduri simple se poate descrie algoritmul de
constructie a tabelei de analiza sintactica LR(0). Se considera gramat-
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ica augumentata cu regula suplimentara S’ <— S$, multimea starilor T°
si multimea actiunilor (arce automatului finit determinist) E.

Initializeaza T cu { Closure({S’ <+ .S$})}
Initializeaza E cu multimea vida
repeat
for pentru fiecare stare I din T
for pentru fiecare item A — . X din [
let J < Goto(I, X)
T+ TU{J}
E+— EU{l,XJ}
until £ gi T nu se modifica in iteratie O

Pentru simbolul nou introdus $ nu se calculeaza Goto(/,$), ci se
schimba starea In Accept.

Diagrama de stari a automatului ce defineste actiunile analizorului
este data in figura 3.25

iar tabela de analiza este cea din figura 3.26.

Determinarea actiunilor reduce din tabela s-a facut folosind algorit-
mul urmator:

R «— {} (initializeaza multimea actiunilor reduce)
for pentru fiecare stare I din T
for pentru fiecare item A — «. din [
R«— RU{(I,A—a)}
O

3.3.2 Analizoare SLR

Deoarece foarte putine limbaje permit analiza LR(0) datorita existentei
mai multor actiuni pentru un element al tabelei de analiza, se foloseste
o varianta Tmbunatatita numita simple LR. Aceasta elimina intrarile
multiple de tipul shift/reduce, ca in cazul gramaticii urmatoare 3.3.2:

S — E$ (0)
E-T+E (1)
E—-T (2)

(3)

T —x 3
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L-> L,S.

! 2
X X
S'->.S% > S->x. < :LS-> L,.LS
SS-> o ( A 3 S-->>.(.x )
> X
\ S->(. L) / A
L->.S ,
S L->.L,S
( S->.(L) L
V 4 S->x >
S->(L)
§->S$ L> LS
S
Y 7 )
Y
L->S.
$>(L)

Figura 3.25: Starile automatului finit LRO

nn
~
S
S
o)

S L

© 0 O Tl Wi+~

s3
2
s3

rl
rd
s3
r4

s2
r2 r2
s2

s6

rl rl

rd r3
s2

rd rd

r2

s8&
rl
r3

r4

rl
r3

r4

g4

g7 gd

g9

Figura 3.26: Functia de evolutie a automatului finit determinist pentru
analiza shift-reduce.
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1
E 2
S->. E$ > S-> ES$
E->.T+E
E>.T T 3
T->x > E-> T+E
E>T.
A
X Y 5
T +
T ->x. Y 4
E->T+E
E->. T+E
6 E>.T
E> T+E [ E T>x

Figura 3.27: Starile analizorului SLR pentru gramatica 3.3.2.

Diagrama de stari a automatului finit determinist asociat analizei
LR(0) este data in figura 3.27 iar tabela de analiza din figura 3.28
contine doua actiuni pentru starea 3 si simbolul de intrare +. Elim-
inarea intrarii multiple se face prin introducerea de actiuni reduce in
tabela de analiza LR(0) doar in coloanele corespunzatoare terminalelor
ce fac parte din multimea URM (vezi algoritmul ?? de la analiza sin-
tactica top down, sectiunea Un pic de algebra) .

Algoritmul de calcul al mutimii actiunilor reduce devine:

R «— {} (initializeaza multimea actiunilor reduce)
for pentru fiecare stare I din T
for pentru fiecare item A — «. din [
for pentru fiecare terminal X € URM (A)
R+— RU{(I,X,A—a)}
O

iar tabela SLR pentru gramatica considerata va fi cea din figura 3.29.
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r + $ |FE T
1]s5 g2 g3
2 a
3 sd,r2 r2
4| sb g6 g3
5) r3 r3
§ rl

Figura 3.28: Tabela de analiza LR(0).

x + $ |E T
59 g2 g3
a

sd r2
59 g6 g3
r3d r3
rl

SO W N~

Figura 3.29: Tabela de analiza SLR.

Notatia (I, X, A — «) indica faptul ca din starea I, daca simbolul
X urmeaza in sirul input (lookahead symbol) atunci se face reducerea
regulii A — «). Spunem ca o gramatica este din clasa SLR daca
tabela de analiza SLR nu are cel mult o valoare pentru fiecare element
al tabelului.

3.3.3 Gramatici LR(1) si analizoare LALR(1)

Majoritatea limbajelor de programare pentru care sintaxa este descrisa
cu gramatici independente de context admit o forma a gramaticii de tip
LR(1), adica se poate construi pentru acestea un analizor sintactic de
tip LR(1). Algoritmul de constructie a tabelei de analiza este similar
constructiei tabelei SLR, dar notiunea de element sau item este putin
mai complicata.
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Un dtem LR(1)consta dintr-o reguld a gramaticii, o pozitie a anal-
izorului in partea dreapta a regulii (marcata prin punct) si un simbol
citit in avans din girul input (lookahead symbol). Notatia uzuala este
(A — «a.f,x) si are semnificatia obignuita: girul « este in varful stivei,
iar sirul de intrare poate fi derivat din fSx. Desigur, o stare este o
multime de elemente, iar primitivele de calcul Closure si Goto vor
incorpora simbolul ce urmeaza la generare in girul input. Pseodocodul
asociat primitivelor va fi urmatorul:

Closure(/) = Goto(I, X) =
repeat J+—{}
for oricare (A — a.Xp,z) € I for oricare (A — a.Xp,z) € I
for orice regula X — J— JU{(A = aX.5,2)}

for w e PRIM(Bz) return Closure(J)O
I TU{(X — ~v,w)}

until / nu se modifica.

return [ O

jhsdghjsd Starea initiala a automatului finit va fi inchiderea itemului
(S" — .5%,7) unde ? inseamna ca simbolul citit in avans nu conteaza,
deoarece terminatorul $ nu va shiftat. Actiunile reduce sunt selectate
cu urmatorul algorithm:

R «— {} (initializeaza multimea actiunilor reduce)
for pentru fiecare stare I din T’
for pentru fiecare item (A — «v., z) din [
R+— RU{(,z,A— a)}
O

similar cazului gramaticilor SLR.
O gramatica ce nu este din categoria SLR, dar pentru care se poate
construi o tabela de analiza LR(1) are urmatoarele reguli ( 3.3.3):

S"— 5% (0)
S—>V=E (1)
S—FE (2)
E—-V (3)
Vo (4)
V — xE (5)
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r = $|S E V
1 |s8 s6 g2 gd> g3
2 a
3 s4 r3
4 |sl1l s13 q9 g7
) r2
6 |s8 s6 gl0 g12
7 rd
8 rd r4
9 rl
10 5 Td
11 r4
12 r3d r3
13 | s11 s13 gld g7
14 rd

Figura 3.30: Tabela de analiza LR(1).

Figura 77?7 contine diagrama de stari ale automatului finit deter-
minist calculat prin aplicarea primitivelor descrise in acest subcapitol.
Atunci cand apar mai multi itemi ce difera doar prin simbolul citit
in avans, acestia au fost descrigi pe scurt prin listarea simbolurilor in
dreapta regulii. Este cazul starii 1 din diagrama.

Tabela de analiza LR(1) asociata (vezi figura 3.30) contine doar
intrari simple, ceea ce va Insemna ca gramatica precedenta are tipul
LR(1).

Deoarece tabela de analiza are de obicei dimensiuni mari se foloseste
o versiune prescurtata, numita tabela LALR(1) obtinuta prin con-
catenarea in diagrama de stari a automatului finit LR(1) a acelor stari
care difera doar prin simbolurile citite in avans. Este cazul starilor 7,12
respectiv 8,11; 6,13; 10,14. Prin renumerotare vom obtine urmatoarea
tabela (figura 3.31) iar analizorul va fi de tip LALR(1) ( lookahead
LR(1)).
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x x = $|S E V
1 |s8 s6 g2 g5 g3
2 a
3 sd4 r3
4 |s8 s6 g9 g7
5! T2
6 |s8 s6 gl0 g7
7 rd r3
8 rd r4
9 rl
10 5 TH

Figura 3.31: Tabela de analiza LALR(1).
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