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Abstrakt: Tato prace se zabyva redukénimi automaty, jejich normalizacemsi a vyu-
zitim pro (robustni) redukéni analyzu a lokalizaci syntaktickych chyb pro jazyky ze
tidy DCFL. Redukéni automat navazuje na restartovaci automat, od kterého se
odliguje explicitnim urc¢enim redukovanych symboli (to umoznuje piesné urceni
mista chyby) a presunem vyhledového okna do stavu fidici jednotky (ten ho pii-
blizuje zafizenim studovanym klasickou teorii automatii a formalnich jazyki). Pro
reduk¢éni automat pak l1ze snadnéji nez pro automat restartovaci piebirat pojmy
a postupy klasické teorie, jako je napi. prefixovd korektnost nebo minimalizace
mnoziny stavi. Pro libovolny neprazdny jazyk ze tiidy DCFL zadany monoton-
nim redukénim automatem, navic jesté prefixové korektnim a stavové minimal-
nim, navrhujeme metodu robustni redukéni analyzy, ktera zarucuje lokalizaci for-
méalné definovanych typi skuteénych (nezavlecenych) chyb, bezchybnych podslov
a mist redukénich konflikti (podslov s nejednozna¢nou syntaktickou strukturou
redukovatelnych v raznych slovech riznymi zpusoby). Navrhovanou metodu im-
plementujeme novym typem zafizeni (postprefixovym robustnim analyzatorem)
a strucéné ukazujeme, jak ji implementovat deterministickym zasobnikovym pre-
vodnikem pracujicim v linedrnim c¢ase vzhledem k délce slova.
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Abstract: This thesis deals with reducing automata, their normalization, and their
application for a (robust) reduction analysis and localization of syntactic errors
for deterministic context-free languages (DCFL). A reducing automaton is similar
to a restarting automaton with two subtle differences: an explicit marking of
reduced symbols (which makes it possible to determine a position of an error
accurately), and moving a lookahead window inside a control unit (which brings
reducing automata closer to devices of classical automata and formal language
theory). In case of reducing automata, it is easier to adopt and reuse notions and
approaches developed within classical theory, e.g., prefix correctness or automata
minimization. For any nonempty deterministic context-free language specified by
a monotone reducing automaton, both prefix correct and minimal, we propose
a method of robust analysis by reduction which ensures localization of formally
defined types of (real) errors, correct subwords, and subwords causing reduction
conflicts (i.e., subwords with ambiguous syntactic structure that can be reduced
in different words in different ways). We implement the proposed method by a
new type of device (called postprefix robust analyzer) and we briefly show how
to implement this method by a deterministic pushdown transducer working in
linear time with respect to the length of the analyzed word.
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Uvod

Tato prace se zabyva redukcénimi automaty, jejich normalizacems a vyuzitim pro
robustni analyzu a lokalizaci syntaktickych chyb vzhledem k formalnim jazykum
ze tiidy DCFL deterministickych bezkontextovych jazyki.

Redukéni automat vychazi z automatu restartovaciho. Ten v roce 1995 zavedli
Jancar, Mréaz, Platek a Vogel v ¢lanku [11] jako zafizeni vhodné pro popis syntaxe
jak formalnich, tak i prirozenych jazyktu. Hlavnim vysledkem zminéného ¢lanku je
charakterizace tfidy DCFL pomoci deterministickych monoténnich restartovacich
automatii.

Restartovaci automat provadi redukcni analyjzu slova obsazeného v pracovnim
seznamu. Postupné ho zkracuje, pfi¢emz zachovava jeho chybnost a (u deter-
ministické verze automatu) i jeho bezchybnost. V pavodni definici je zkracovani
slova v seznamu uskutec¢novano piepisovanim néjakého jeho podslova omezené ve-
likosti na podslovo kratsi, vzniklé z puvodniho vynechanim nékterych symbolii.
Tento zakladni zpusob zkracovani je v pozdéjsich verzich restartovaciho automa-
tu rozsifen na prepisovani omezeného podslova analyzovaného slova libovolnym,
kratsim podslovem. V jednodussi verzi se pouzivaji pouze symboly vstupni abece-
dy, v obecnéjsi verzi je dovoleno pracovat i se symboly pomocné abecedy. Kazdé
zkraceni bezprostiedné nasleduje vykonani operace restart. S touto operaci prisli
poprvé Kubon s Platkem v ¢lanku [I3] roku 1994, tedy rok pied predstavenim re-
startovacitho automatu, v rdmeci navrhu zafizeni vhodného pro grammar-checking
prirozenych jazyku s volnym slovosledem.

Teorie restartovacich automati byla déle rozvijena napiiklad v ¢lancich [10],
[12], [16], [17] nebo [18]. V ¢lanku [10] Janc¢ar, Mréaz, Platek, Prochazka a Vo-
gel provéruji vypocetni silu nékolika typi restartovacich automatu a porovnavaji
je s (deterministickymi) bezkontextovymi jazyky. Diskutuji také vztah mezi re-
startovacimi automaty a Marcusovymi kontextualnimi gramatikami a zavadéji
tridu kontextualnich gramatik charakterizovanou normdlnims restartovacimi au-
tomaty. Stejni autoii v ¢lanku [I2] upoustéji od omezeni velikosti podslova, ze
kterého automat odstranuje symboly. Ttidu jazyki rozpoznavanych novym ty-
pem automatii, tzv. vypoustéjicimi automaty (angl. deleting automata), zasazuji
do Chomského hierarchie obohacené o t¥idy jazyku rozpoznévanych restartovaci-
mi automaty s riaznymi omezenimi (determinismus nebo monotonie). Porovnani
vypoustéjicich automati s Marcusovymi gramatikami obsahuje ¢lanek [16] od
Mraze, Platka a Prochazky. Podobnou problematikou se zabyva i [17] nebo [I8].

Redukéni automat jako modifikace restartovaciho automatu se poprvé objevuje
v [25]. Od restartovaciho automatu se odlisuje
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e explicitnim urc¢enim odstranovanych polozek pracovniho seznamu,

e piesunem obsahu vyhledového okna do stavu fidici jednotky.

Explicitni urceni odstranovanych polozek pracovniho seznamu relativné vzhledem
k poloze pracovni hlavy automatu je nezbytné pro presné urceni mista chyby
v analyzovaném slové. Presun obsahu vyhledového okna do stavu fidici jednotky
reduk¢niho automatu umoznuje nasledujici tii pohledy na redukéni automat:

e redukéni automat jako koneény automat rozpoznavajici (regularni) jazyk
ptimo (bez redukci) akceptovatelnych slov,

e redukéni automat jako konecny prevodnik definujici binarni relaci redukce,

e redukéni automat jako akceptor modelujici redukcéni analyzu i s vlastnosti
zachovani chybnosti a bezchybnosti postupné redukovaného fetézce.

Uvedené pohledy v této praci vyuziviame pii prebirani technik a normalizaci navr-
zenych v klasické teorii automati a formélnich jazyku a teorii piekladu (minima-
lizace Moorova stroje, konstrukce polozkového automatu k dané LR(0)-gramatice,
konstrukece prefixové korektniho zasobnikového automatu).

Pro usnadnéni orientace ¢tenare v nasledujicim textu nyni struc¢né popiseme
obsah kazdé ze tii kapitol, ze kterych se tato prace sklada.

Prvni kapitola definuje redukéni automat a zavadi aparat pro popis jeho vy-
pocti a jejich ¢lenéni do etap — ¢asti vypoctu korespondujicich s redukcemi slova
v pracovnim seznamu. Ptes etapy vypoctu se tak dostavame k redukéni analyze.
V jejim zavéru ukazujeme rizné zpusoby reprezentace redukénich automati.

Ve druhé kapitole navrhujeme metodu robustni redukéni analyzy chybnych
slov pro libovolny deterministicky jazyk zadany normovanym monotoénnim re-
dukénim automatem. Normovanym monoténnim redukénim automatem chapeme
libovolny monoténni redukéni automat, ktery piijima neprazdny jazyk, je prefi-
xové korektni a stavové minimélni. Konstrukci normovaného automatu k libovol-
nému monoténnimu redukénimu automatu uvadime ve tieti kapitole. Robustni
analyzator, kterym navrhovanou metodu implementujeme, piecte béhem analyzy
celé vstupni slovo a lokalizuje v ném chyby urcitych typi. Detekovanymi typy
chyb jsou prefixova a postprefixové nekorektnosti, které definujeme v téze ka-
pitole. Béhem analyzy robustni analyzator vklada do vstupniho slova pomocné
symboly. Dva z téchto symbolii jsou znacky, kterymi analyzator ve slové vymezuje
zarucené (nezavlecené) chyby, zaruc¢ené bezchybna podslova a mista redukénich
konflikti (podslova, ktera jsou v raznych slovech redukovana raznym zptusobem a
maji tedy nejednoznacnou syntaktickou strukturu). Rovnéz ukazujeme, 7e navr-
hovanou metodu Ize implementovat deterministickym zasobnikovym prevodnikem
v linedrnim ¢ase vzhledem k délce vstupniho slova.

Prefixové a postprefixové nekorektnosti vychazeji z neopravujiciho zotaveni ze
syntaktickych chyb, které roku 1985 publikoval Richter v ¢lanku [29)]. Tento ¢lanek
popisoval v obecné roviné vymezeni maximélnich korektnich podslov v analyzo-
vaném slové, ovSem bez konkrétni implementace pro obvyklé tiidy formalnich ja-
zyki. Implementaci Richterovy metody pro specialni podtridu deterministickych
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jazyku (generovanych gramatikamis (1-1) omezenym kontextem) publikoval Cor-
mack roku 1989 v ¢lanku [3]. S jistym odstupem na Richterovu a Cormackovu
praci navazali Deudekom s Grunem a Kooimanem (viz [6] a [7]), ktef{ Richterovu
metodu zotaveni z chyb pouzili pro feseni chybovych stavii LLgen analyzatoru.

Richteruv koncept vymezeni maximalnich souvislych korektnich podslov resp.
minimalnich souvislych nekorektnich podslov pouzil i autor této prace v defini-
cich pojmu korektniho jadra a jednoduché syntaktické chyby uvedenych v jeho
diplomové praci [23] z roku 1994. Z minimalnich souvislych nekorektnich pod-
slov byla odvozena jesté kratsi ,nesouvisla“ nekorektni podslova odstranénim
(z hlediska nekorektnosti ,,zbyteénych“) symbolii. Tim se doslo ke koneéné mno-
ha ,zdkladnim® syntaktickym chybam daného jazyka. Tyto typy chyb slozené ze
symbolu lezicich na riznych, od sebe vzdalenych pozicich ptivodniho analyzova-
ného slova jsou vyznamné pro pfirozené jazyky s volnym slovosledem, jakym je
napiiklad ¢estina. N&S soucasny text ovSsem rozviji tu ¢ast diplomové préace, ktera
se zabyva ,souvislymi“ variantami chyb.

Treti kapitola se zabyva normalizaci monoténnich redukénich automatii.
Ukazuje, jak k libovolnému monotonnimu redukénimu automatu sestrojit LR(0)-
gramatiku generujici pravé jazyk rozpoznavany danym automatem. Tuto grama-
tiku nésledné vyuzivime ke konstrukci ekvivalentniho prefixové korektniho mo-
notonniho redukéniho automatu. Nakonec jesté predvadime, jak minimalizovat
mnozinu stavi libovolného redukéniho automatu. P¥i minimalizaci stavi docha-
zi i k odstranéni vSech nedosazitelnych stavi. Jejich absence nam postacuje ke
konstrukci postprefixového robustniho analyzatoru, kterou popisujeme ve druhé
kapitole.

Nasim hlavnim tématem je tedy redukéni analyza a robustni redukéni analyza.
Tento lingvisticky pohled ptebirdme do jiné oblasti, a sice do oblasti syntaktic-
ké analyzy formalnich jazyku zadanych normovanymi monoténnimi redukénimi
automaty. Tyto automaty ovSsem, na rozdil od zafizeni pouzivanych v pocitaco-
vé lingvistice, nepouzivaji zadné kategorie ani pomocné symboly, pracuji piimo
na vstupnich slovech tvorenych symboly konecné vstupni abecedy. Poznamenej-
me, 7ze redukéni analyza je jednou z lingvistickych metod, kterou rozviji Jarmila
Panevova se svymi zaky. Piiklad jejitho pouziti nalezneme v [19].






Kapitola 1

Reduk¢éni automat

Redukéni automat, stejné jako jeho predchudce, automat restartovaci, je zatize-
ni vhodné pro popis syntaxe jak formélnich, tak i pfirozenych jazyki. Vychézi
7 predstavy redukcéni analyzy, tj. postupného zkracovani analyzovaného tetéz-
ce, které zachovava jeho chybnost i jeho bezchybnos. Jak je vidét na piikladu
reduk¢éni analyzy aritmetického vyrazu a+ ( (a) +a), je postupné zkracovani
vstupniho fetézce zachovavajici chybnost i bezchybnost pomérné ptirozené.

a+((a)+a)

((a)+a)

( a +a)

( a )
a

V této préaci se budeme zabyvat monotonnimi redukénimi automaty. Ty totiz
rozpoznavaji prave deterministické bezkontextové jazyky, o které nam pijde pre-
devsim.

1.1 Definice a zakladni vlastnosti

Redukéni automat si miizeme predstavit jako zaka, ktery provadi vétny rozbor.
74k ¢te zadanou vétu zleva doprava, jedno slovo po druhém, a aby se ve vété
neztratil, ukazuje si v ni prstem. O pre¢tené ¢asti véty si déla poznamky na kus
papiru. Postupuje pii tom takto:

1. Presune svuj ukazovik nad dalsi, dosud nepiectené slovo.

2. Precte si poznamku na kusu papiru a slovo, na které si ve vété ukazuje, a
piepise podle nich sviij poznamkovy papir.

3. Podle nové poznamky na svém kusu papiru bud ¢te vétu déale doprava, nebo
vétu prohlasi za bezchybnou nebo za chybnou, nebo vétu zkrati a s ¢istym
kusem papiru ji zacne ¢ist znovu od zacatku.

Vétu zkrati odstranénim nékolika slov pod a nalevo pied ukazovikem. Vzdalenost
vSech odstranénych slov od ukazovaku je pfitom omezena néjakou konstantou.

! Restartovaci automaty zachovavaji bezchybnost, jsou-li deterministické. Redukéni automaty
jsou deterministické pfimo z definice, jak uvidime dale.
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. racovni hlava
pracovni seznam b

fidici jednotka

Obrazek 1.1: Reduk¢éni automat.

Redukéni automat vidime na obrazku [LI. Automat zpracovava konecény se-
znam poloZek. Prvni resp. posledni polozka seznamu obsahuje omezovac « resp. »,
v8echny ostatni polozky obsahuji symbol kone¢né vstupni abecedy (rtizny od obou
omezovacil) a prirozené ¢islo, které nazyvame pozici polozky v seznamu. Pozice
polozek zleva doprava tvoii rostouci posloupnost, pozice zadné polozky se béhem
vypoctu neméni. Redukéni automat se stejné jako automat konec¢ny sklada z 7i-
dici jednotky a pracovni hlavy. Ridict jednotka v sobé v kazdém okamziku nese
néktery z kone¢né mnoha stavii automatu, pracovni hlava napojené na fidici jed-
notku snima vzdy jednu polozku pracovniho seznamu. Svou praci zac¢ina automat
v pocdtecnim stavu s pracovni hlavou nad prvni polozkou seznamu (obsahuje levy
omezovat «). V kazdém kroku vypoctu automat piesune svou pracovni hlavu nad
dalsi polozku vpravo a zméni sviij stav podle soucasného stavu a podle symbolu
snimané polozky seznamu. Novy stav urc¢i pomoci prrechodové funkce.

Nékteré stavy automatu jsou koncové. Red-automat obsahuje (nepovinné)
koncové stavy ACC a ERR a konefné mnoho stavi z mnoziny {RED(n) | n €
1:(1/0)"}. Koncové stavy ukoncuji vypocet automatu nebo urcuji, co ma auto-
mat provést se seznamem polozek. Jejich interpretace je nésledujici:

ACC je prigimagici stav. Pfechod do tohoto stavu znamena ukonceni vypoctu a
prijeti slova obsazeného v pracovnim seznamu.

ERR je zamitajici stav. Pfechodem do tohoto stavu automat ukoncuje vypocet
zamitnutim zpracovavaného slova.

RED(n) je redukcni stav. Po prechodu do tohoto stavu automat zkrati pracovni
seznam, piesune svou pracovni hlavu na jeho zacatek a prevede svou fidici
jednotku do pocate¢niho stavu s;.

Parametr redukéniho stavu, posloupnost nul a jednic¢ek n € 1-(1/0)", budeme na-
zyvat redukcni posloupnosti. Redukéni posloupnost urcuje, které polozky odstrani
automat ze seznamu. Je-li zprava i-ty symbol redukéni posloupnosti n roven 1,
pak automat odstrani i-tou polozku seznamu pocitdno od polozky pod pracov-
ni hlavou smérem doleva (polozku pod pracovni hlavou pFitom pocitame jako
prvni). Piiklad zkraceni slova «a+a+((a))+a» podle redukéni posloupnosti 101
vidime na obrazku [[L21 Koncové stavy vzdy konéi uréitou etapu vypocétu automa-
tu. Etapou myslime libovolnou ¢ast vypoctu, kterou automat za¢iné v po¢atecnim




RED(101)

SM

Obréazek 1.2: Zkraceni pracovniho seznamu.

stavu nad prvni polozkou seznamu, a ktera konci, jakmile se automat dostane do
libovolného koncového stavu.

Definice redukéniho automatu. Formalné definujeme redukéni automat M
jako sedmici
M = (ZM, L 7, SM, SM, FM, fM),

kde
Y je konecné wvstupni abeceda,
«» & Xy je levy resp. pravy omezovac vstupniho slova,
Sy je koneéna mnozina nekoncovyjch stavi,
sy € Sy je pocatecni stav,
Fyy je koneénd mnozina koncovijch stavi neboli operaci disjunktni s mnozinou
Sy nekoncovych stavi, obsahujici (nepovinné) piijimajici koncovy stav ACC

a zamitajici koncovy stav ERR a kone¢né mnoho redukénich koncovych stavi
z mnoziny {RED(n) | n € 1-(1/0)"},

far Sy x (B U{»}) — (SymUF)y) je pirechodovd funkce, ktera libovolné dvo-
jici tvorené nekoncovym stavem a symbolem vstupni abecedy nebo pravym
omezovatem » piifadi stav (nekoncovy nebo koncovy) a spliiuje néasledujici
podminky: Libovolné dvojici tvofené nekoncovym stavem a pravym omezo-
vacem » prifadi vzdy koncovy stav,

fu(s,»)=s = s € Fy.

Je-li navic tento koncovy stav redukéni, pak jeho redukéni posloupnost konci
symbolem 0,

fr(s,») =RED(n) = 0 je sufix n.




Je-1i hodnotou prechodova funkce ptijimajici koncovy stav ACC, pak je dru-
hym argumentem prechodové funkce pravy omezovac »,

fu(s,a) =ACC = a = ».

Pokud fy/(s,a) = ¢, fikame, ze redukéni automat M piejde ze stavu s pies
symbol a do nového stavu s’, nebo také, ze prechodova funkce pFevede Fidici
jednotku redukéniho automatu M ze stavu s pies symbol a do nového stavu

s’

Rozsiteni pfechodové funkce. Chovani redukéniho automatu budeme popi-
sovat pomoci dvou funkei rozsitujicich prechodovou funkci f,;. Rozsitujici funkce
poslouzi jednak pro zavedeni relace redukce a pozdéji pro formulaci podminek a
operaci robustni reduk¢ni analyzy.

On o (Sy U Fyy U{RED}) X (X U{»}) — (Sp U Fjy U {RED})
Ay (SyUFy) x (EpU{s}) — (SuUFy)

RED je novy pomocny stav rizny od vSech stavii z Sy, a mnozinu Fj; definujeme
takto:
Fi, = Fyy U{RED(n - 0F) | RED(n) € Fyy a k > 1}

PovSimnéme si, ze Fy; neni kone¢na.

Obé funkce 957, Ay se pro vsechny dvojice tvorené stavem s € Sy, a symbolem
a € (X U{»} shoduji s prechodovou funkeci fj;. Pro v8echny ostatni dvojice
z prislusnych defini¢nich obort definujeme nové funkce takto:

81 (ACC, a) = ACC Ay (ACC, a) = ACC
0, (ERR, a) = ERR Ay (ERR, ) = ERR
80 (RED(n), a) = 6, (RED, a) = RED A (RED(n), a) = RED(n-0)

Obvyklym zpiisobem zavedeme funkci 63, resp. A}, jako reflexivni a tranzitivni
uzavér funkce ;s resp. Ays. Obé funkce definujeme i pro kone¢né podmnoziny S
mnoziny Sy U Fyy U {RED} resp. Sy U Fyy,

Oy (S,u) = {6y (s,u) | s € S}, Ay (S u) = {Ay(s,u) | s € S}.

Charakteristickd konstanta. Pro automat M zavedeme tzv. charakteristic-
kou konstantu jako délku nejdelsi binarni posloupnosti obsazené v néjakém re-
dukénim stavu automatu M,

kar = max {|n| | RED(n) € Fy }.

Operace a relace redukce. Zkraceni slova podle redukéni posloupnosti bude-
me zapisovat pomoci operace redukce / takto:

a/0=a AJn =\ (u-a)/A=u-a
a/l =\ u/A=mu (u-a)/(n-i) = (u/n)-(a/i)
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kde u € 3%, a € ¥y U{»}, n € (10°)" a i € {0,1}. Slovo u ani redukéni
posloupnost n zde neomezujeme zadnou konstantou, u muze byt delsi nez n i
naopak. Zkraceni slova (a) resp. +a» podle redukéni posloupnosti 101 resp. 110
pak vypadé takto:

=~
[
[ —
||\
=+

||\

»

Pomoci operace redukce zavedeme relaci redukce. Ta umoznuje popsat, jak au-
tomat postupné zkracuje zpracovavané slovo w € X3,. Reduk¢ni automat M
redukuje slovo «w» na slovo «w’»,

«w» =) «w',
jestlize A%, (sp, w») = RED(n) a «w»/n = «w's. Ziejmé je |w| > |w'| a uvede-
na redukce je zkracugjici. Reflexivni a tranzitivni uzavér relace redukce budeme
oznacovat jako =7,.

Redukéni analyza. Redukéni analijzou automatu M myslime libovolnou po-
sloupnost redukeci
KW» = Wo» = ... = KWy,

Voo,

kterou nelze déale prodlouzit. Je-li },(w,») = ACC, mluvime o prijimajici redukéni
analyze, jinak se jedna o zamitajici redukéni analyzu. Misto terminu redukéni
analyza budeme ¢asto pouzivat zkraceny termin analyza.

Piijimany jazyk. Slova nad abecedou ¥); pfijata redukénim automatem M
v jediné etapé tvoii jeho jednoduchyj jazyk

Lo(M) = {w € 3, | 03 (sar, w») = ACC}.
Neni tézké nahlédnout, ze Lo(M) je regularni jazyk.
Jazyk prijimany nebo téz rozpozndvany redukénim automatem M definujeme

jako mnozinu pravé vSech slov nad abecedou X,;, pro ktera existuje pfijimajici
analyza automatu M,

L(M) = {w e X}, | «w» =3, «w'» aw' € Ly(M)}.

Ekvivalence red-automatt. Pomoci rovnosti mnozin piijimanych jazyku de-
finujeme ekvivalenci na t¥idé vSech redukcénich automati. Dva automaty M; a
M jsou ekvivalentni, jestlize

L(My) = L(M,).
Plati-li pro red-automaty M, My zaroven
Lo(My) = Lo(My) a  «w» =y, «w's <= «w» =y, «w'»

pro libovolnd w, w' € (X3, U X},,), pak jsou tyto automaty ziejmé ekvivalentni
a fikdme, ze jsou redukcné ekvivalentni. Redukéni ekvivalenci automati miizeme
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jesté zesilit tim, ze budeme navic pozadovat, aby oba automaty redukovaly resp.
prijaly resp. zamitly seznam obsahujici stejné slovo na stejném misté. V takovém
piipadé je oznacime za silne ekvivalentni. Formalné, redukéni automaty M; a
M jsou silné ekvivalentni, jestlize pro libovolny prefix «u slova «w» obsazeného
v seznamu plati zaroven

( ,u) = RED(n) <= 52/[2(3M2,u) = RED(n)
M <8M1, u) = ACC <= Iy, (Sn,,u) = ACC
8%r (a1, u) = ERR <= &%, (sas,,u) = ERR

Umluva. Dale budeme uvazovat jen redukéni automaty neredukujici pred za-
¢atkem zpracovavaného slova, tedy jen redukéni automaty spliujici pro libovolné
slovo u € (35 U {»})* a redukéni posloupnost n nasledujici podminku:

v (sar,u) =RED(n) = |u| > |n|

K libovolnému redukénimu automatu M ziejmé snadno sestrojime ekvivalentni
redukéni automat M’ vyhovujici uvedené amluvé. Stacéi k tomu do fidici jednotky
pridat pocitadlo vzdalenosti pracovni hlavy od levého omezovace «. Poc¢ateénim
stavem nového automatu M’ bude dvojice (sps, 1) tvofend pocatednim stavem
puvodniho automatu M a pocitadlem nastavenym na 1. Pfechodova funkce au-
tomatu M’ zohledni poc¢itadlo v Fidici jednotce takto: V kazdém z prvnich ky; —1
piesunit pracovni hlavy zvysi automat M’ pocitadlo o 1, v néasledujicich presu-
nech ponechéva pocitadlo beze zmény. Pii prechodu do redukéniho koncového
stavu ze stavu s poc¢itadlem nastavenym na k& automat M’ redukuje podle sufixu
redukéni posloupnosti n délky k& kromé piipadu, kdy £ = 1 a automat sniméa
pravy omezova¢ » (pracovni seznam obsahuje jen omezovae a neni tedy jiz co
redukovat). V takovém pripadu automat prejde do zamitajiciho koncového stavu
ERR. Prechod do prijimajiciho stavu ACC resp. zamitajiciho koncového stavu ERR
neni pocitadlem ovlivnéno.

Vlastnost zachovani chybnosti a bezchybnosti. Pomoci relace redukce mii-
zeme vyslovit zakladni vlastnost, kterou splhuji vSechny redukéni automaty:

Lemma 1.1.1. Jestlize «wi» =y «wo», potom wy € L(M), pravé kdyZ we €
L(M).

Diikaz. Platnost lemmatu snadno nahlédneme z nasledujici tvahy: Je-1i «wqo» =7,
«wy piijimajici analyza pro slovo wq, pak «w» =) «we» =73, «w» je piijimajici
analyza pro slovo w;. Vyjdeme-li naopak 7 predpokladu, 7e wy; € L(M), pak
mame analyzu «w;» =3, «w», kde w je néjaké slovo z L(M). Tato analyza musi
zacinat redukei slova wy na slovo ws, jinak by nebyla pfechodova funkce automatu
M definovana jednoznacné. O

Tuto vlastnost budeme nazyvat vlastnosti zachovdvani chybnosti a bezchyb-
nosti.
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Monotonie. Podobné jako v [11] pro restartovaci automaty zavedeme mono-
tonii 1 pro red-automaty. Red-automat je monotonni, jestlize v libovolné etapé
navstivi vSechny polozky, které navstivil v predchozi etapé a které zustaly v pra-
covnim seznamu. To samé muzeme vyjadrit i tak, ze automat ukon¢i néasledujici
etapu prechodem do né&jakého koncového stavu nejdiive po presunu pies slovo w’
tvorené vSemi symboly navstivenymi v piedchozi etapé, které zistaly v pracov-
nim seznamu, a tedy, Ze se po piesunu pies slovo w’/1 (tvofené slovem w’ bez
posledniho symbolu vpravo) dostane do nekoncového stavu. Formélné definujeme
monotonii redukéniho automatu takto: Necht M je red-automat, s;; je jeho po-
catecni stav a &y je jeho rozsitenéa prechodova funkce. M je monotonni, pokud je
splnéna néasledujici podminka:

Yw,n : 63 (spr, w) =RED(n) = 03, (sar, (w/n)/1) € Sy

V praci nékolikrat zminujeme ostrou monotonii. Red-automat je ostre monotonni,
jestlize v libovolné etapé navstivi alespon jednu polozku poprvé, formalné:

Yw,n : 03, (sp,w) =RED(n) = &y (sar,w/n) € Sy

Monotonie je dulezita pro charakterizaci t¥idy DCFL pomoci podtiidy restar-
tovacich automatt. Deterministické monotonni restartovaci automaty (det-mon-
R-automaty) rozpoznavaji pravé vSechny deterministické bezkontextové jazyky.
Stejnym zpisobem muzeme tiidu DCFL charakterizovat i pomoci monotonnich re-
dukénich automati. Restartovaci automat se od redukéniho automatu lisi jen tim,
ze jeho pracovni hlava je rozsitena o tzv. vyhledové okno, kterym snimé souvislé
podslovo pevné délky napravo od pracovni hlavy, a 7e redukuje symboly snimané
pracovni hlavou a vyhledovym oknem. Libovolny restartovaci automat muzeme
tedy simulovat redukénim automatem, ktery si obsah vyhledového okna uchovava
ve své tidici jednotce. Naopak, kazdy redukéni automat muzeme simulovat restar-
tovacim automatem s vyhledovym oknem velikosti k, kde k& je maximalni délka
redukéni posloupnosti redukéniho automatu. Pritom ziejmé plati, ze v kazdé eta-
pé navstivi simulovany i simulujici automat stejné polozky pracovniho seznamu,
takze monotonie je zachovana.

1.2 Reprezentace red-automatii

Lepsi predstavu o daném redukénim automatu dava jeho vhodnéa reprezentace.
Zde predvedeme nasledujici ti zpusoby reprezentace:

e prechodova tabulka,
e piechodovy graf,
e redukéni a akceptacni pravidla.
Prvni dva zptsoby reprezentace jsou prevzaty z teorie kone¢nych automati, po-

sledni z prepisovacich systémii. Dale budeme pouzivat prvni z nich, tedy repre-
zentaci prechodovou tabulkou.
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o]z [ [CD »
— 50| s1 | ERR| s, |ERR ERR
s; | ERR | s; | ERR | ERR ACC
sy || ss | ERR | s4 | ERR ERR
ss | ERR | s, | ERR | RED(110) | RED(110)
si| 55 | ERR | s;4 | ERR ERR
s5 | ERR | s, | ERR | RED(101) | ERR

Tabulka 1.1: Pfechodova tabulka.

Vsechny tii uvedené zpusoby reprezentace si nyni ukazme na ptikladu redukc-
niho automatu M, ktery rozpoznava jazyk zjednodusenych aritmetickych vyrazu
generovany gramatikou s pravidly

S —alS+S| (S
Formalné je automat definovan jako sedmice (X, «,», Sar, Sar, Fiar, 0ar), kde
Yy ={a+ ()}
S = { 50, 51, 52, 83, 54, 55 }

Fy = {RED(110),RED(101), ACC,ERR }

Sym = So

o =AH

(SOaav S1 ); (807+aERR)a (807(a84 )7 (SQ,),ERR )7 (SOa» ERR )a
(SlaaaERR)a (517+7S2 )7 (517 (7ERR)7 (817) ERR )7 (817» ACC )7
(82;8'783 ); (827+aERR)a (827(a84 )7 (SQa)7ERR’ )7 (S »aER’R )a
(33,a,ERR), (83,+,82 ), (83,(,ERR), (Sg,),RED(llO)), (s3, >>,RED(110)),
(847a7 S5 )7 (547+7ERR)7 (547(754 )7 (847) ERR )7 (S », ERR )7
(S5,&,ERR), (85,"‘,82 )a (857(aERR’)7 (S5a 7R'ED(101))a (S5a» ERR )
}

Tentyz automat mizeme piehlednéji popsat tabulkou [T, kterou ¢teme takto:
Je-1i v policku na raddku oznaceném stavem s a ve sloupci ozna¢eném symbolem a
stav §', pak plati dp/(s,a) = s’ a naopak. Radek obsahujici prechody s pocate¢nim
vstupnim stavem je v tabulce oznacen Sipkou (=).

Druhym zpusobem reprezentace redukéniho automatu je prechodovy graf (viz
obréazek [L3]). Jeho vrcholy jsou stavy nebo operace daného automatu, hrany jsou
ohodnoceny symboly vstupni abecedy nebo pravym omezovacem ». Pocatecni
stav je v grafu, podobné jako v tabulce, oznacen Sipkou (=). Je-li a ohodnoce-
nim hrany vedouci z vrcholu s do vrcholu s, pak pro piislusny automat plati
dn(s,a) = s'. Aby byl graf prehlednéjsi, nekreslime do ného piechody do stavu
ERR a vice prechodu, které se shoduji vstupnimi stavy a vystupnimi stavy nebo
operacemi znazoriujeme jedinou hranou ohodnocenou vice symboly.

Reprezentaci red-automatu prepisovacimi pravidly odvodime z tabulky jeho
prechodové funkce. Kazdy stav automatu jednoznac¢né koresponduje s mnozinou
slov, kterd do ného pievedou automat ze stavu pocate¢niho (ten budeme re-
prezentovat levym omezovadem «). Mnozina takovych slov je zfejmé regularnim
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ACC

RED(110)
=
So
o> RED(101)
(
Obrézek 1.3: Prechodovy graf.

la [+ [C [) E
= S§p =K S ERR | s4 ERR ERR
S = «a ERR | s9 ERR | ERR ACC
So = «(a+)’ s3 | ERR | s, | ERR ERR

ss=«((a+) a | ERR|s, |ERR |RED(110) | RED(110)

si=«((a+) O" | 'ss |ERR|s, |ERR ERR
ss=<«((a+) () a || ERR | s3 | ERR | RED(101) | ERR

Tabulka 1.2: Stavy jako regularni vyrazy.

jazykem, takze stav muzeme zapsat regularnim vyrazem, ktery odpovida tomu-
to jazyku. Mezistupeii mezi pirechodovou tabulkou a redukénimu/akceptaénimi
pravidly uvadime v tabulce

KdyZ odhlédneme od ,nedilezitych® stavi na cesté od pocatec¢niho stavu
k operaci ukonc¢ujici etapu prace automatu, ziskime mnozinu redukénich (resp.
akceptacnich) pravidel uvedenou na obrazku [[4]

1.3 Shrnuti

V této kapitole jsme definovali redukéni automat a zavedli jsme aparat pro popis
jeho vypoctu a jejich ¢lenéni do etap — ¢asti vypoctu korespondujicich s redukcemi
slova v pracovnim seznamu. Etapy vypoc¢tu nas dovedly k redukéni analyze. Od
restartovacich automatu jsme prevzali monotonii a ostrou monotonii. Monotonie
je dulezita vlastnost, kterd umoznuje charakterizovat t¥idu DCFL deterministic-
kych bezkontextovych jazyku pomoci restartovacich (resp. redukénich) automati.
Ukazali jsme také rizné zpusoby reprezentace redukénich automatu — prechodo-

«a» — ACC
«((ta+)"a()|») — RED(110)
«((a+)"()"a) — RED(101)

Obrazek 1.4: Redukéni a akceptacni pravidla.
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vou tabulkou, prechodovym grafem a redukénimi a akcepta¢nimi pravidly.
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Kapitola 2

Reduké¢éni analyza chybnych slov

Na rozdil od piekladaci, kde je k dispozici jak rozsahlé teorie, tak i fada praktic-
kych nastrojii (napt. yacc), které z konstrukce piekladace programovaciho jazyka
délaji rutinni zalezitost, je zotaveni z chyb pfi syntaktické analyze stéle spise otaz-
kou Sikovnosti a umu programatora bez jasnych formalnich zaruk.

Pojem ,zotaveni“ (recovery) piedjimé zpiisob FeSeni situace, kdy piekladac
narazi na chybu. Takovym fesenim byva obnoveni prace piekladace riznymi pro-
stiedky: zménou stavu fidici jednotky, preskoc¢enim ¢asti vstupu pracovni hlavou,
prepsanim ¢asti zasobniku nebo opravou ¢asti vstupu. O co nam ale ve skutec-
nosti jde, je urceni (lokalizace, detekce) pokud mozno vSech ,skuteénych“ chyb
ve vstupnim slové. Zotaveni neni cilem, ale jednou z metod, jak skutec¢ného cile
dosdhnout.

Chyba se obvykle definuje jako nemoznost pirekladace pokracovat v prekladu.
Uzivateli se oznamuje hlagkou typu

,Neocekavany symbol a na pozici p.*

Takova definice chyby spolu s tim, 7e zotaveni se ne vzdy povede, mé za dusledek
takzvané ,zavlecené“ chyby. Tém se (na rozdil od chyb ,skuteénych®) snazime
vyhnout.

My postupujeme jinak. Nejprve fikdme, co v analyzovanych slovech hledame,
a pak navrhujeme, jak to hledat. Hledanymi chybami jsou zde prefixové a postpre-
fixové nekorektnosti. Tyto pojmy piejimame s pozménénymi jmény 7z [29, [3]. De-
finujeme je pomoci maximalnich (souvislych) podslov analyzovaného slova, ktera
jsou obsazena v néjakém slové daného jazyka. Tento pristup je univerzalné pouzi-
telny pro vSechny t¥idy jazyku. Nasledné, v ¢asti2.3] popisujeme metodu lokaliza-
ce téchto prefixovych a postprefixovych nekorektnosti pouzitelnou pro libovolny
normovany mon-red-automat rozpoznéavajici neprazdny jazyk. Ten predstavujeme
v ¢asti 2.2l Navrzenou metodu implementujeme robustnim analyzatorem, novym
typem zafizeni, které zaviadime v ¢asti spolu s postupem, jak ho pro libovolny
normovany mon-red-automat zkonstruovat.

Jsme presvédceni, ze se redukéni automat ukaze jako zafizeni, které umoznuje
pomeérné snadné a srozumitelné vyjadirovani v oblasti syntaktickych nekorektnosti
a jejich lokalizace.
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2.1 Prefixové a postprefixové (ne)korektnost

Predpokladejme, ze L je neprazdny jazyk nad abecedou X, «, » ¢ ¥, a ze kazdy
symbol této abecedy se vyskytuje v néjakém slové jazyka L. Definice prefixové
a postprefixovych (ne)korektnosti ve slovech z mnoziny «%*» vzhledem k jazyku
L je nezavisla na zpusobu piijiméni resp. generovani slov tohoto jazyka. Vychazi
pouze z vymezeni jazyka L jako podmnoziny mnoziny ¥* a z mnoziny vSech jeho
podslov. Dané vstupni slovo muze obsahovat podslova, kterd sama o sobé mohou
byt podslovy néjakych slov daného jazyka, ale dohromady k sobé nepatfi. ZAadné-
mu takovému spravnému podslovu nepftisuzujeme vétsi vyznam nez kterémukoli
jinému. Analyzator nemuze rozhodnout, které z danych podslov je skutec¢né sprav-
né a které ne; nemuze védét, jak analyzované slovo opravit na slovo, které mél na
mysli jeho autor. Proto analyzu stavime na vymezeni takovych podslov zadaného
slova, ktera jsou podslovem néjakého (jiného) slova jazyka L nebo naopak nejsou
podslovem zadného slova tohoto jazyka. Kromé toho se snazime zcela se vyhnout
lokalizaci falesnych (nespravnych) chyb.

Slovo v tvorené symboly abecedy Y pripadné zac¢inajici levym omezovacem «
nebo koncici pravym omezovacem » nazveme nekorektnim vzhledem k jazyku L,
jestlize uvw ¢ «L» pro libovolna u, w takova, ze uvw € «3*». Takto definova-
né nekorektni slovo muze obsahovat vlastni podslova, ktera jsou sama nekorekt-
ni. Abychom se dostali k ,,podstaté* nekorektnosti, definujeme nekorektni jadro:
Slovo v nazveme nekorektnim jddrem slova w vzhledem k jazyku L, jestlize je
nekorektni vzhledem k jazyku L a je minimélni v uspotradani ,byti podslovem®.
Na druhou stranu, slovo v je korektni podslovo slova w € «¥*» vzhledem k jazy-
ku L, jestlize w = zvy a pro néjaka 2/, v je 2'vy’ € «L». Slovo v je korektnim
jadrem ve slové w, je-li korektnim podslovem slova w vzhledem k L a je maximal-
ni v uspotradani ,,byti podslovem®. Pfedpoklad, 7ze kazdy symbol abecedy . se
vyskytuje v néjakém slové jazyka L, nam zarucuje, ze kazdy symbol libovolného
slova w € «X*» je obsazen v néjakém korektnim jadru tohoto slova.

Tvrzeni 2.1.1. Je-li v korektni jadro v uavw, resp. uvbw vzhledem k L, pak av,
resp. vb je nekorektnim podslovem slova uavw, resp. uvbw vzhledem k L.

Tvrzeni 2.1.2. Jsou-li vw, wx dve riznd korektni jadra v vvwxy vzhledem k L,
pak vwx je nekorektnim podslovem slova uvwxy.

Diikaz. Kdyby existovala uy, y; takova, ze ujvwzy, € «L», pak by vwx bylo
korektnim podslovem a vw nebo wzx by §lo prodlouzit na vétsi korektni podslovo.
Aspon jedno z podslov vw, wz by tedy nebylo maximalnim korektnim podslovem.

O

Tvrzeni 2.1.3. Je-li avb nekorekini jadro vzhledem k L, pak av a vb jsou jedind
korektni jadra v avb vzhledem k L.

Diikaz. 7 nasSeho predpokladu ziejmé plyne, 7ze kazdy symbol slova w = avb je
casti néjakého korektniho jadra ve w.

Kdyby w obsahovalo jediné korektni jadro, pak by timto korektnim jadrem
bylo celé w a tudiz by w nebylo nekorektni.

ITato podkapitola je pfejata jen s malymi zménami z autorovy diplomové prace.
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Kdyby w obsahovalo vice nez dvé korektni jadra, pak by podle tvrzeni 2.1.2]
bylo slovo tvofené dvéma sousednimi korektnimi jadry bylo nekorektni a tudiz by
w nebylo nekorektnim jadrem. O

Tvrzeni 2.1.4. Pokud jsou uav a vbw jedind korektni jadra v uavbw vzhledem
k L, pak avb je nekorektni jadro v uavbw vzhledem k L.

Diikaz. Kdyby z = avb bylo korektni, pak by nastala pravé jedna z nasledujicich
moznosti:

(a) wav nebo vbw neni korektni jadro v uavbw,
(b) existuje teti korektni jadro v uavbw.
Podslovo avb je minimalni, protoze av i vb jsou korektni podslova. O

Na zakladé predchozich definic a tvrzeni muzeme v libovolném slové «w» €
«2*» vymezit korektni a nekorektni jadra vzhledem k libovolnému jazyku L nad
abecedou X..

Nekorektni jadra muzeme popsat néasledujicim zptisobem:

nekorektni jadro na pozicich p; az ps
nekorektni jadro na pozicich ps, az py
nekorektni jadro na pozicich ps; az pg

Prefizova korektnost je zleva prvni korektni jadro analyzovaného slova. Pro-
toze analyzované slovo vzdy zac¢ind levym omezovacem «, je zleva prvni korektni
jadro prefixem néjakého slova z «L». Postprefizové korektnosti jsou sufixy korekt-
nich jader vpravo za prefixovou resp. predchozi postprefixovou korektnosti. Pravé
zavedené pojmy jsou znazornéné na obrazku 2.1

Zde nam pijde o deterministické a co nejpiesnéjsi vyhledani posloupnosti
(neptekryvajicich se) postprefixovych korektnosti v analyzovanych slovech.

2.2 Normovany mon-red-automat

Robustni analyzator budeme konstruovat pro speciélni podtiidu monotoénnich re-
dukénich automati, které budeme nazyvat normované mon-red-automaty. Nor-
movany je libovolny mon-red-automat M, ktery je soucasné

e prefizove korekind,

e stavoveé minimalni.

Prefixové korektni je redukéni automat M, plati-li pro libovolné slovo u €
Y, a redukeéni posloupnost n néasledujici implikace:

o (saru) € Sy = v ey tuve L(M) (2.1)
Oy (sar,u) =RED(n) = Jv € X}, :uv € L(M)
Or(Sa,u») =RED(n) = u € L(M)

Prvni dvé implikace (Z1)) a ([22) ¥ikaji, ze libovolné slovo u nad abecedou Xy,
pres které automat M piesune svou pracovni hlavu a pritom prevede svou ridici
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p1 P2 p3 P4 Pps Pe

slovo w

| korektni jadro 1 | b
a | korektni jadro 2 | d
c | korektni jadro 3 | f
e | korektni jadro 4

[ @ mnekorektni jadro 1 b |
[ ¢ nekorektni jadro 2 d |
[ e  nekorektni jadro 3 f |

korektni prefix b
prefizovd korektnost

sufix korektniho jadra 3 f
postprefizovd korektnost

sufix korektntho jadra 4
postprefizovd korektnost

Obrazek 2.1: (Ne)korektni jadra a (post)prefixové korektnosti.

jednotku z pocéatecniho stavu sy, do libovolného nekoncového nebo redukéniho
stavu, je prefixem né&jakého slova jazyka L(M).

Tteti implikace ([2.3)) tvrdi, Zze libovolné slovo u nad abecedou Xy, pies které
automat M piesune svou pracovni hlavu z pocatecniho stavu s,;, za nim jesté
prekro¢i pravy omezovaé » a pritom pievede svou fidici jednotku do libovolného

.....

slova u muze automat potrebovat jesté nékolik dalsich etap.

Stavové minimalni je libovolny redukéni automat M, ktery ma dosazitelné
vechny (nekoncové i koncové) stavy,

Vs € Sy Ju e Xy 0y (sm,u) = s, (2.4)

a libovolné dva jeho etapové ekvivalentninekoncové stavy jsou totozné. Nekoncové
stavy s1, so € Sy automatu M jsou etapove ekvivalentni, plati-li pro libovolné
u € (Xp)* - {»} nasledujici implikace:

(03(s1,u) € Fay nebo 63/(s2,u) € Fay ) = 03y(s1,u) = 634(52, 1)

Pro metodu lokalizace postprefixovych (ne)korektnosti staci pouze dosazitelnost
vSech stavi redukéniho automatu. Minimalita poc¢tu (nekoncovych) stavi je ale
pro nase nasledujici zaméry vyhodna.

Pro tuto kapitolu ndm postacuji definice uvedenych pojmi. Podrobnéji se jimi
zabyvame v kapitole Bl kde uvadime i konstrukce ekvivalentnich automatu s té-

mito vlastnostmi. Diilezité je, ze pro libovolny mon-red-automat M prijimajici
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neprazdny jazyk umime zkonstruovat ekvivalentni normovany mon-red-automat
M’ tedy automat, ktery je zaroven stavové minimélni i prefixové korektni. Do-
sazitelnost vSech stavu spolu s prefixovou korektnosti rovnéz zarucuje, ze kazdy
symbol vstupni abecedy je obsazen v néjakém slové jazyka L(M').

2.3 Popis metody

V této ¢asti neformalné predstavime metodu, jak pro libovolny normovany mon-
red-automat M rozpoznavajici neprazdny jazyk lokalizovat prefixovou a (pokud
mozno vSechny) postprefixové (ne)korektnosti vzhledem k jazyku L(M) v libovol-
ném slové «w» € «¥3,». Zafizeni, které pouzijeme pro lokalizaci (ne)korektnosti
zde predstavenou metodou, spolu s implementaci metody pomoci tohoto zarizeni
forméalné popiSeme v nasledujici ¢asti 2.4

Béhem analyzy budeme do pracovniho seznamu vkladat nové polozky s po-
mocnymi symboly. Pouzijeme pomocné symboly dvou typi, kazdy typ slouzi ji-
nému tcelu, a sice

e vymezeni korektnich a nekorektnich podslov analyzovaného slova,
e pieneseni informace o pribéhu vypoctu mezi ruznymi etapami.

Pomocnym symbolim vymezujicim v analyzovaném slové korektni a nekorektni
podslova tikdme znacky. Znacky pouzivame dvé,

! — pro vymezovani nekorektnosti,

? — pro vymezovani nejednoznaénostlﬁ.

Lokalizace prefixové (ne)korektnosti. Protoze je automat M prefixové ko-
rektni, muzeme ho pouzit pro nalezeni nejdelsitho korektniho prefixu slova «w»,
a tedy i zleva prvni nekorektnosti. K tomu dojde v etapé, ve které automat M
skon¢i v koncovém stavu ERR. Vypocet automatu M nad slovem «w» az do této
chvile vypadéa takto:

1. Nejprve automat zkrati slovo «w» na slovo «w’s,

«wy =3, «w's.

2. Pak se v dal3i etapé pfesune pies prefix «z slova «w’» do néjakého nekon-
cového stavu s € Sy,

O (sar, ) = s € Sy,

3. Nakonec ze stavu s piejde pies nésledujici symbol a € ¥y, U {»} do konco-
vého stavu ERR,

On(s,a) = ERR.

2Nejednozna¢nosti rozumime podslovo, o jehoZ (ne)korektnosti neumime rozhodnout.
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Pravé nalezenou prefixovou nekorektnost oznac¢ime znackou !. Vlozime ji mezi «x
a symbol a.

Prefixova korektnost a vlastnost zachovani bezchybnosti zaruc¢uje, ze automat
M v poslednim uvedeném kroku navstivil symbol a poprvé. Je-li tedy «w'» =
«zay pro néjaké y, pak ay je sufix pivodniho vstupniho slova «w». PovSsimnéme
si, ze sufix ay (diky monotonii red-automatu M) jednozna¢né urc¢uje pozici znacky
! vkladané do slova «w».

Lokalizace postprefixovych (ne)korektnosti. Jak pokracovat s analyzou
slova za nalezenou prvni prefixovou nekorektnosti, nad sufixem ay slova «w»?

Pouzijeme funkci ;. Tuto funkci jsme zavedli jako rozsiteni prechodové funk-
ce fyr. Popisuje prechody nejen mezi jednotlivymi stavy, ale i mezi celymi pod-
mnozinami mnoziny Sy U Fjy U {RED} v8ech stavi (koncovych i nekoncovych) a
pomocného stavu RED. Diky tomu miize soucasné popsat vSechny mozné vypocty
automatu M nad sufixem ay vstupniho slova «w» najednou.

Funkci 657 nad sufixem ay = apa; . .. ay zatneme pocitat z mnoziny Sy, viech
nekoncovych stavi automatu M. Dokud je mnozina

neprazdnou podmnozinou mnoziny Sj; vSech nekoncovych stavii automatu M,
presuneme se na dalsi polozku vpravo a mnozinu S nahradime mnozinou stavi
5M(S, ai+1) \ {ERR}

Dilezity je okamzik (resp. misto ve vstupnim seznamu), kdy mnoZina S pie-
stane byt neprazdnou podmnozinou S);. Rozeberme si vSechny mozné takové
situace a jak se v kazdé z nich zachovame.

Korektni sufix. Mnozina S obsahuje ptijimajici koncovy stav ACC;
ACC e S.

To znamend, 7e sufix analyzovaného slova za posledni vlozenou znackou je sufixem
n&jakého slova jazyka L(M). Zadna dalsi nekorektnost jiz v analyzovaném slové
nemiuze byt a naSe prace nad timto slovem konci.

Jednozna¢éni nekorektnost. Mnozina S je prazdna;
S =19.

Vsechny mozné vypocty automatu M nad sufixem slova za posledni dosud vlo-
zenou znackou tedy skoncily stavem ERR. Objevili jsme sufix korektntho jadra
analyzovaného slova neboli postprefixovou korektnost. Rovnéz jsme identifikovali
dalsi nekorektnost tvorenou uvedenym sufixem korektniho jadra a symbolem pra-
vé snimanym pracovni hlavou. Vlevo pted polozku pod pracovni hlavou vlozime
novou polozku se znackou !. Dalsi postprefixové (ne)korektnosti hledame stejnym
zpusobem vpravo za pravé vlozenou znackou.
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Nejednozna¢na redukce. S neobsahuje ACC a obsahuje dvé riuzné redukc-
ni koncové stavy automatu M nebo aspon jeden nekoncovy stav a aspon jeden
redukéni koncovy stav; pro néjakou redukéni posloupnost n nastava

ACC & S D {RED(n)}.

Mnoziné S spliiujici uvedenou podminku budeme fikat nejednoznacénd mnozina.

V této ,,nejednoznacné® situaci mame na vybér rizna pokracovani analyzy —
nékolik riznych redukei analyzovaného slova nebo redukci a sou¢asné presun pra-
covni hlavy dale doprava. Volbou nevhodného pokrac¢ovani bychom mohli do ana-
lyzovaného slova ,,zanést* nové nekorektnosti. Abychom se tomu vyhnuli, oznadi-
me misto v pracovnim seznamu, kde k nejednoznacnosti doslo, znackou ? a dalsi
postprefixové nekorektnosti hleddme stejnym zptusobem za pravé vlozenou znad-
kou. (Znacku ? vkladame vpravo za pravé snimanou polozku, a to ve dvou krocich,
abychom stejné misto neoznacovali vicekrat. Detailni popis uvadime v ¢asti2.4.2])

Jednoznaéna redukce. Mnozina S obsahuje pravé jednu operaci redukce;
pro né&jakou redukéni posloupnost n nastava

S = {RED(n)}.

Oznacme jako u podslovo tvofené symboly vstupni abecedy v polozkach za po-
sledni znackou ! nebo ? a7z k polozce snimané pracovni hlavou. Podslovo u je
diky normovanostiﬁ automatu M podslovem néjakého slova jazyka L(M). Navic
je v libovolném slové tohoto jazyka jehoz je podslovem redukovano podle stejné
redukéni posloupnosti n. Podle této redukéni posloupnosti budeme podslovo
nyni redukovat i my, ale vzdy jen symboly tohoto podslova, i kdyz je tieba n
delsi nez wu.

Ze n odstranuje alespon jeden symbol podslova u, plyne z jednoznac¢nosti
redukce podslova u. Kdyby tomu tak nebylo, pak by pro néjaké z a n’ bylo

n=mn'-0" a &, (sy,2u) =RED(n).

Necht 2’ je nejkratsi takové z. Protoze je M prefixové korektni, je «z'u prefixem
né&jakého slova jazyka «L(M)». V nésledujici etapé nastava jedna z téchto variant:

83 (sar, (27/n') - w) = RED(n”)  pro néjaké n”
21 (sar, (2/n') - u) = RED

Ori(sar, (27/n) - u) = ACC
M (su, (2//n) -u) € Sy

Kazda z uvedenych variant je ale v rozporu s jednoznacnosti redukce podslova .
Pokud nastava prvni z nich, pak n” redukuje pouze symboly podslova u (protoze
2" je nejkratsi), takze n” # n a RED(n”) € S ¢ {RED(n),ERR}. U zbyvajicich
variant je rozpor s jednoznacnosti redukce podslova u ziejmy.

Kromé redukce u podle n jesté do seznamu vlozime polozku s pomocnym sym-
bolem — mnozinou U dvojic tvofenych nekoncovym stavem automatu M a slovem
nad abecedou X, délky mensi nez charakteristicka konstanta kj; automatu M.

3konkrétné diky dosaZitelnosti kazdého stavu a prefixové korektnosti
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Tato mnozina poslouzi v nasledujici etapé k apravé mnoziny stavu pocitané funkei
0. Cilem je zabranit situaci, kdy pro néjaké s € Sy, nastava

Oy (s,u) = ERR # 63,(s,u/n).
Takové nekoncové stavy s musime eliminovat. Mnozinu U urc¢ime takto:

e Je-li |u| > |n|, pak provedeme redukci pracovniho seznamu podle redukéni
posloupnosti n a pired prvni redukovanou polozku vlozime polozku s mnozi-
nu U obsahujici dvojice (s, A) tvofené vSemi nekoncovymi stavy automatu
M, ve kterych jsme se v pravé probihajici etapé presunuli pies prefix u;
podslova u délky |u| — |n| nad prvni redukovanou polozku se symbolem
vstupni abecedy, a ze kterych se po presunu pies sufix us podslova u délky
|n| automat M dostane do stavu RED(n);

U={(s,\)|3s" € Sy :3(s',u1) =sady(s,uz) =RED(n)}.

e Je-li |u| < |n|, pak by redukce pracovniho seznamu podle n zasahla i ¢ast
seznamu pied u; tam by se redukovalo podle prefixu n; redukéni posloup-
nosti n délky |n|—|u|. Cast pied poslednim ! nebo ? ale miize byt v néjakém
slové jazyka L(M) redukovana jinym zpusobem nebo také vibec ne. Proto
budeme redukovat jen polozky za poslednim ! nebo ?. Soucasné s redukci
také bezprostiedné za posledni ! nebo ? vlozime novou polozku obsahujici
mnozinu definovanou takto:

U={(s,z) | ey z=uv/n alv|=|nady(s,vu) =RED(n)}.

Vlozeni mnoziny U do pracovniho seznamu je dilezité pro zajisténi navaznosti
po sobé jdoucich etap. V nasledujici etapé ji pouzijeme pro ztzeni mnoziny stavu
S. Jakmile pfesuneme pracovni hlavu na polozku obsahujici U, nahradime S
mnozinou
S"={03,(s,v) | (s,v) € U}.

Tak zajistime, 7e nad ¢ast seznamu zredukovanou v predchozi etapé obsahujici
podslovo u/n vstoupime v prvnim piipadé jen v téch stavech, které vedly k uvede-
né redukci, a v druhém piipadé jen v téch stavech, do kterych se automat dostane
po prechodu pies v/n; ze stavi, které vedly k redukeci vu/n, pro viechna mozna
v délky |n| — |ul.

Praveé uvedenym zpiisobem konstruujeme a vkladdme mnozinu U pouze v pii-
padé, 7e bezprostiedné pred vkladanou polozkou s mnozinou je polozka obsahujici
symbol vstupni abecedy nebo znackovy pomocny symbol. Pokud ale obsahuje né-
jaky neznactkovy pomocny symbol — mnozinu U’, pak za u vezmeme slovo tvorené
symboly vstupni abecedy v seznamu za U’ az k poloZzce snimané pracovni hla-
vou, |u| < |n|, a misto vlozeni provedeme nahrazeni mnoziny U’ mnozinou U
spocitanou takto:

U={(s,z) |3y, (s,2) €U :x=ya"/ny a
0ri(s,y) = s ady, (s, 2'u) =RED(n) a
|yl = max{0, [n1| — ['[}},

kde n; je prefix n délky |n| — |u|. Ve vSech pfipadech je délka slova x obsaze-
ného v libovolné dvojici vkladané mnoziny U shora omezend charakteristickou
konstantou kj; automatu M, takze U je vzdy konecné.
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Poznamky k implementaci metody lokalizace. K implementaci jednoznad-
né redukce zafizenim s konecnou fidici jednotkou jesté poznamenejme, 7ze v ridici
jednotce nelze drzet potencidlné neomezené dlouhé u. Pro nase tucely ale tplné
sta¢i pamatovat si sufix pracovniho seznamu pod a pred pracovni hlavou délky
nejvyse 2 - ky; spolu s obsahy mnoziny S v poslednich 2 - k,; krocich.

Musime také pocitat s tim, 7e jsme (v piedchozich etapach) vlozily do pracov-
niho seznamu pomocné symboly, a sice znacky ! nebo ? nebo neznackové pomocné
symboly. Ty musime zohlednit nejen pii vkladani dalsich pomocnych symboli,
ale i pfi presunech pracovni hlavy zarizeni smérem doprava nebo pfi redukcich.

Podrobnéji obsah ridici jednotky zafizeni pouzitého pro implementaci meto-
dy spolu s omezenim jeho velikosti i zohlednéni pomocnych symbolu vysvétlime
v Casti 2242

Projekce znacek do vstupniho slova. Znacky ! a ? vloZené pii analyze do
postupné redukovaného pracovniho seznamu muzeme promitnout do puvodniho
vstupniho seznamu bezprostiedné pied polozky, pred kterymi se poprvé béhem
analyzy v seznamu objevily. Touto projekci v puvodnim vstupnim slové vymezi-
me prefixovou (ne)korektnost a nasledné postprefixové (ne)korektnosti, jak fikaji
nasledujici tvrzeni, kterd dokdzeme v ¢asti 2.5k

e Je-li «u! prefixem vstupniho slova s promitnutymi znackami a v neobsahuje
znacku !, pak u neobsahuje ani znacku ? a «u je nejdelsi korektni prefix
analyzovaného vstupniho slova vzhledem k jazyku L(M).

e Je-li 'u! nebo ?u! podslovem vstupniho slova s promitnutymi znackami a
u neobsahuje zadnou znacku ! ani 7, pak u je sufixem néjakého korektniho
jadra analyzovaného vstupniho slova vzhledem k jazyku L(M).

e Je-li 'u» nebo ?u» sufixem vstupniho slova s promitnutymi znackami a u
neobsahuje zadnou znacku ! ani 7, pak u» je sufixem néjakého slova jazyka
L(M).

e Je-li 'u? nebo ?u? podslovem vstupniho slova s promitnutymi znackami a
u neobsahuje zadnou znacku ! ani ?, pak u je podslovem néjakého slova
jazyka «L(M)».

Pravé popsanou metodu robustni redukéni analyzy jesté ukdzeme na nasledu-
jicim prikladu.

Piiklad 2.3.1. Podivejme se, jak funguje uvedend metoda pro 3 ruzné mon-
red-automaty M, My a Mj rozpoznavajici jazyk zjednoduSenych aritmetickych
vyrazi. Tyto automaty jsou normované, maji tedy vSechny vlastnosti pozado-
vané popsanou metodou lokalizace prefixové a postprefixovych (ne)korektnosti.
Jejich prechodové funkce jsou zadané tabulkami .11 a 2.3 Lisi se tim, jak
redukuji podslova a+(+a)". Automat M; odstranuje ze zpracovavaného slova neu-
zavorkovana podslova a+ zleva a uzavorkovana podslova +a zprava. Automat M,
odstranuje podslovo +a bez ohledu na uzavorkovani vSude zprava. Automat Mz
je ostie monotonni a redukuje podslovo a+ vSude zleva. Metodu lokalizace zde
demonstrujeme na slové

«a++(a)+) (a».
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L lla [* D El

= 5o || s1 | ERR sy | ERR ERR
s1 | ERR | RED(11) | ERR | ERR ACC
sy || ss | ERR sy | ERR ERR
s3 || ERR | sy ERR | RED(101) | ERR
si || 55 | ERR sy | ERR ERR
s5 || ERR | sy ERR | RED(110) | ERR

Tabulka 2.1: Prechodova tabulka automatu M.

| la [+ [C [ E |
= 5o || s1 | ERR | so | ERR ERR
s; || ERR | s3 | ERR | ERR ACC
S || s4 | ERR | s» | ERR ERR
ss3 || ss | ERR | so | ERR ERR
si || ERR | s¢ | ERR | RED(101) | ERR
ss || ERR | s3 | ERR | ERR RED(110)
s || s | ERR | sy | ERR ERR
s; || ERR | s¢ | ERR | RED(110) | ERR

Tabulka 2.2: Prechodova tabulka automatu Ms.

Analyzy tohoto slova jsou na obrazcich 2.2, a 2.4l Kazdy obrazek obsahuje i
vychozi analyzované slovo s promitnutymi znackami ! a 7.

2.4 Implementace metody

V této casti predstavime novy typ zarizeni, robustni analyzdtor, a ukdzeme, jak
pomoci tohoto zafizeni implementovat metodu lokalizace prefixovych a postpre-
fixovych (ne)korektnosti popsanou v predchozi ¢asti.

2.4.1 Robustni analyzator

Robustni analyzator musi umét redukovat pracovni seznam a vkladat do ného
nové polozky obsahujici znacky nebo jiné pomocné symboly.

Protoze cilem robustniho analyzatoru neni rozpoznavani néjakého jazyka, ale
vyhledavani nekorektnosti vzhledem k jazyku zadanému normovanym mon-red-
automatem, méa analyzator misto koncovych staviu ACC a ERR specialni stav END.
Ten ukoncuje cely vypocet analyzatoru nad danym pracovnim seznamem.

| la |+ (¢ D E
= 50 || s1 | ERR sy | ERR ERR.
s, || ERR | RED(11) | ERR | ERR ACC
sy || s3 | ERR sy | ERR ERR
ss || ERR | RED(11) | ERR | RED(101) | ERR

Tabulka 2.3: Prechodova tabulka automatu Ms.
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Obrézek 2.2: Analyza slova «a++(a)+) (a» robustnim analyzatorem A;.
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Obrazek 2.3: Analyza slova «a++(a)+) (a» robustnim analyzatorem A,.
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Obrazek 2.4: Analyza slova «a++(a)+) (a» robustnim analyzatorem As.
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Robustni analyzator A se, stejné jako redukéni automat, sklada z ¥idici jednot-
ky, kterd se nachazi v jednom z kone¢né mnoha stavu z mnoziny Sy, a z pracovni
hlavy, ktera spojuje fidici jednotku se seznamem polozek a snimé symbol v jedné
z nich. Seznam je ohranicen levym a pravym omezovacem « a ». VSechny ostat-
ni jeho polozky obsahuji symboly z konecné wvstupni abecedy X 4 nebo z konecné
pomocné abecedy Y,. Tyto dvé abecedy jsou navzajem disjunktni a neobsahu-
ji omezovaC « ani ». Stav Fidici jednotky urcuje prechodova funkce. Novy stav
pocita ze stavu soucasného a ze symbolu v polozce seznamu snimané pracovni
hlavou.

Formalni odlisnost je i v oddéleni redukci od pirechodové funkce prostied-
nictvim redukéni funkce. Vkladani pomocnych symboli do seznamu piedepisuje
dalsi, vkladaci funkce. Chovani analyzatoru je tedy urc¢eno misto jedné hned tfemi
funkcemi:

Prechodovd funkce

tAZSAX (XAUYA)—>SA

urcuje novy stav, do kterého prejde ridici jednotka ze soucasného stavu po precteni
symbolu v polozce seznamu snimané pracovni hlavou.

Redukeéni funkce

TAZSA—)RA, RAQ(l-O*)*

pfifazuje novému stavu Fidici jednotky redukéni posloupnost z (koneéné) mnozi-
ny R,4. Redukéni posloupnost v pripadé robustniho analyzatoru interpretujeme
stejné jako u redukéniho automatu. Jedinou vyjimkou je prazdné redukéni po-
sloupnost A, kterd ponechava pracovni seznam beze zmény.

VEklddaci funkce
iASSA—>[A, [AQ<YA-O*)*

pfifazuje novému stavu Fidici jednotky vklddaci posloupnost z (konefné) mnoziny
1,. Vkladaci posloupnost je obdobou redukéni posloupnosti. Rika, které pomocné
symboly se maji vlozit do seznamu, a kam (relativné vzhledem k poloze pracovni
hlavy) se maji vlozit. Je-li hodnotou vkladaci funkce prazdna posloupnost A,
nevkladé4 se nikam nic. Je-li jeji hodnotou !, vklada se nova polozka se znackou
! vlevo pred polozku snimanou pracovni hlavou. Hodnota 7000 rika, Ze se ma
vlozit znacka ? pred treti polozku vlevo pred pracovni hlavou.

Krok vypoc¢tu robustniho analyzatoru. Vsechny tii funkce se podileji na
kazdém kroku vypoctu analyzatoru. Ten se skldda z nasledujicich akei:

Piesun doprava. Analyzator za¢ina kazdy svuj krok presunem pracovni hlavy
doprava na nésledujici polozku pracovniho seznamu.

Aplikace pirechodové funkce. Podle aktualniho stavu fidici jednotky a sym-
bolu snimaného pracovni hlavou analyzator urc¢i pomoci prechodové funkce
novy stav fidici jednotky. Je-li novy stav END, pak vypocet konci.
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Aplikace redukéni funkce. Podle nového stavu ridici jednotky urcéi analyzéator
reduk¢éni posloupnost. Pak ze seznamu odstrani polozky, jak to redukéni
posloupnost ptredepisuje.

Aplikace vkladaci funkce. Podobné jako v pripadé redukéni funkce analyzéator
podle nového stavu tidici jednotky urci vkladaci posloupnost a vlozi podle
ni do pracovniho seznamu nové polozky obsahujici pomocné symboly.

Stejné jako redukéni automat, i robustni analyzéator zpracovava seznam v etapéch.
Etapa konci, jakmile analyzator dosidhne stavu END nebo dojde ke zméné pracov-
niho seznamu podle neprazdné hodnoty redukéni nebo vkladaci funkce. Poté hned
prepne svou tidici jednotku do poc¢atecéniho stavu s, a presune pracovni hlavu na
zaCatek seznamu, nad prvni polozku obsahujici levy omezovac «. Stejné jako pro
reduk¢éni automat muzeme tedy i pro robustni analyzator definovat monotonii i
relaci = 4.

2.4.2 Postprefixovy robustni analyzator

Nyni ukdzeme, jak popsanou metodu lokalizace prefixovych a postprefixovych
korektnosti implementovat robustnim analyzatorem. Zkonstruujeme ho pro libo-
volny normovany mon-red-automat M rozpoznévajici neprazdny jazyk. Ziskany
analyzator A budeme nazyvat postprefizovy robustni analyzdtor.

Analyzator nejprve nalezne nejdelsi korektni (vzhledem k L(M)) prefix slova
obsazeného v pracovnim seznamu, oznac¢i ho znackou ! a dale pak bude hledat
postprefixové (ne)korektnosti jazyka L(M) tak, Zze bude pomoci funkce 05, (po-
¢itané pro celé mnoziny stavii) simulovat vSechny mozné vypocty automatu M
na castech pracovniho seznamu za znackou ! oznacujici chybu nebo za znackou
? oznacujici nemoznost jednozna¢ného pokracovani simulace vypoc¢tu automatu
M.

Vstupni abeceda X 4 analyzatoru se shoduje se vstupni abecedou ¥, automa-
tu M. Pomocné abeceda Y, je tvorena znackami !, ? a mnozinami dvojic stavi
automatu M a slov nad abecedou X, délky mensi nez kj;. Stavy fidici jednotky
analyzatoru jsou specidlni stavy red, END nebo trojice

(m, u, )

tvorené redukéni posloupnosti m, slovem u slozenym ze vstupnich symbolu ukon-
cenym piipadné i pravym omezovacem » a fetézcem v € Y pomocnych symboli.
Délka m je omezena konstantou 2 - ks, délka u i v konstantou kj;. Pocate¢nim
stavem s, analyzitoru je trojice

<)‘7 )‘7 {<3M7 )‘)}>

Funkce postprefixového robustniho analyzatoru. Piechodova, redukéni a
vkladaci funkce postprefixového robustniho analyzatoru jsou definované v tabul-
ce 2.4l Prvni sloupec stru¢né popisuje krok analyzatoru, druhy sloupec obsahuje
hodnoty prechodové funkce pro dany krok, tieti sloupec hodnoty vkladaci a re-
dukéni funkce, ¢tvrty sloupec udava podminku, kterd musi byt pro dany krok
splnéna. Redukéni resp. vkladaci funkci uvadime pouze v piipadech, kdy vraci
neprazdnou redukéni resp. vkladaci posloupnost.

31



popis kroku

prechodovéa funkce

vkladaci a redukéni

podminka pro

funkce S’ =6m(S,a)\ {ERR}
piechod pfes vstupni symbol ta({m,u,v-U),a) = (m'-0,u"-a,+"-U") 0 #£S8 C Sy
prechod pfes pomocny symbol | t4({(m,u,vU), V)= (m'-1,u,v-V)
jednozna¢na nekorektnost ta((m,u,v-U),a) = (X N\, 0) ia((\ A 0)) =1 S =0
prechod pres znacku ! ta((m,u,vU), V) = (N Unr)
: X A tA(<m/,U,,’}/'U>,CL) - <A7)\3U/>
nejednoznacnd redukce FA(OL A, T7),0) = red Ta(red) =7 ' > {RED(n)}
(prechod pres znacku 7) tA(MNUD, 7)) = (N Un)
T 3 T —
jednoznatna redukce ta({m,u,vU),a) = (m'-0,u"-a,~"U") ra({m’0,u"-a,y.U")) = m, S" = {RED(n)}

ia({m'-0,u -a,vy"-U")) = m;

popis kroku

vkladaci a redukéni

podminka pro

ra({m’-0,u-»,+"-U")) =m,

funkce S’ =0m(S,»)\ {ERR}
korektni sufix ta({(m,u,~-U),») = END Acce s’
nejednozna¢nd redukce ta({m,u,v-U),») =END AcC ¢ 5" D {RED(n)}
jednozna¢né nekorektnost ta((m,u,v-U),») = (AN 0) ia((\ A 0)) =1 S’ =10
(« U),»)

jednozna¢néa redukce

ia((m'-0,u >,y U"Y) =m;

S” = {RED(n)}

Tabulka 2.4: Funkce postprefixového robustniho analyzatoru.
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Tabulka ma dvé ¢asti: Prvni ¢ast rozebira situace, kdy pracovni hlava analyza-
toru sniméa vstupni symbol a € ¥;;, pomocny symbol V' nebo znacku !. V ptripadé
nejednoznacné redukce, kterd se sklada ze dvou kroki, je v prvni ¢éasti tabulky
zahrnuty i druhy krok, kdy hlava analyzatoru sniméa néasledujici polozku obsa-
hujici symbol b € ¥, U {»} nebo znacku ?. Mnozinu S z podminky ve ¢tvrtém
sloupci tabulky a mnoziny S’, U a Uy z definice pirechodové funkce spocitame
takto:

S ={03,(s,2) | (s,2) e U}
S"=0pn(S,a) \ {ERR}
U={(\]seS}
Uy ={(s,\) | s € Sy}

Druha ¢ast tabulky se vénuje situacim, kdy pracovni hlava sniméa posledni polozku
seznamu obsahujici pravy omezovac ».
V kazdé situaci uvedené v tabulce je fidici jednotka ve stavu

<m>U>’Y : U>7

kde pro mnozinu S odvozenou z mnoziny U plati ) # S C Sy, m je redukéni
posloupnost, u je slovo tvofené symboly vstupni abecedy a ~ je fetézec tvoreny
symboly pomocné abecedy. Tento stav tidici jednotky zcela popisuje sufix slova
v pracovnim seznamu vlevo pred pracovni hlavou: Je-li w nejdelsi slovo, které

e je sufixem slova obsazeném v ¢asti seznamu vlevo pied pracovni hlavou,
e obsahuje nejvyse kj; symbolu vstupni abecedy,

e neobsahuje zaddnou znacku ani omezovac,

pak redukéni posloupnost m odstranuje z w vSechny pomocné symboly a slovo
u se sklada ze vSech vstupnich symbolu ve slové w, ¢ili v = w/m. Retézec v-U
obsahuje neprazdné mnoziny dvojic, jejichz prvni slozky obsahuji nekoncové stavy
automatu M, ve kterych robustni analyzator simuloval pfesun automatu M nad
poradim odpovidajici vstupni symbol slova w.

Novy stav fidici jednotky je v tabulce2.4ldan redukéni posloupnosti m/, slovem
u' a fetézcem +/. Volime je tak, aby i pro novy stav ¥idici jednotky analyzatoru
platil uvedeny vztah se sufixem slova obsazeného v ¢asti pracovniho seznamu pod
a vlevo pred pracovni hlavou.

Podrobnéji se jesté podivejme na nejednoznac¢nou a jednoznacnou redukci.

Nejednozna¢ni redukce. Nejednoznacéna redukce se sklada ze dvou kro-
k. V prvnim z nich postprefixovy robustni analyzator prevede tidici jednotku do
stavu (A, A, U’) a presune svou pracovni hlavu za symbol, ktery nejednoznaénou
redukci ,,zptsobil“. V druhém kroku pak zkontroluje, zda nejednoznac¢nou redukei
na tomto misté v seznamu jiz neoznacil v nékteré z predchozich etap svého vypo-
¢tu. Pokud k oznaceni nejednoznac¢nosti jesté nedoslo (symbol b snimany pracovni
hlavou neni znacka ?), prejde do specialniho stavu red a nejednoznaénost oznadi
znackou ?. Pokud k oznaceni nejednoznac¢nosti jiz doslo (pracovni hlava snimé ?),
pak pokracuje v analyze za znackou ? simulaci vSech moznych vypoctu automatu
M vychazejicich z mnoziny Sy, vSech jeho nekoncovych stavi.
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Jednoznaéna redukce. Je-li S’ = {RED(n)} pro n&jakou redukéni posloup-
nost n, pak analyzator redukuje pracovni seznam a vkliddd do ného pomocny
symbol zajistujici navaznost nasledujici etapy vypoc¢tu nad zkracenym slovem.

Analyzator redukuje jen symboly obsazené v sufixu w slova pod a vlevo pred
pracovni hlavou popsaném novym stavem fidici jednotky

<ml : O,U/ ' 0’77/ ' U/>7

a toiv piipadé, ze redukéni posloupnost n je delsi nez slovo u’-a. Analyzator totiz
redukuje vzdy jen symboly za posledni znackou ! nebo ? nebo levym omezovacem
4.

Necht k& je minimum z délek slova v’ - a a redukéni posloupnosti n. Necht dale

e u; je sufix délky k slova u' - a,
e U] je k-ty symbol fetézce v zprava,
e n =nyny, kde |ni| =k, a

e m, je nejdelsi sufix posloupnosti 0¥ - m’ - 0 obsahujici pravé k symboli (ﬂ

Redukei analyzatoru rozdélime do dvou kroki: Nejdiive z w odstrani vSechny
pomocné symboly podle redukéni posloupnosti m;. Poté slovo w/m; zredukuje
podle redukéni posloupnosti nq. Redukéni posloupnost m,. z tabulky 2.4 kombinu-
je redukéni posloupnosti my a nq do jedné se stejnym efektem, jaky ma postupna
redukce nejdiive podle m; a pak podle n;.

Nakonec analyzator vlozi do pracovniho seznamu pomocny symbol U] bezpro-
stfedné pted vstupni symboly, které v seznamu zustaly z u,. Vkladaci posloupnost
m; 7 tabulky 24 je tedy rovna U] - 0/“1/™l. Mnozinu U] definujeme takto:

U{ - {(S,,l‘,) | Jv € Zj\da (S,ZL‘) S Ul : fLJ == UI’/TLQ a
8ri(s,v) =5 ady (s, xu;) =RED(n) a
|v] = max{0, |ny| — |£L’|}}

Je-li k = |n|, pak ¢ast seznamu zasazena reduk¢ni posloupnosti n neobsahuje
zadnou znacku. Slovo v v definici mnoziny U] je prazdné, u; = ua, ng = A,
takze s = &', * = 2/ a mnozina U] v tomto piipadé obsahuje pravé vSechny
dvojice (s,x) mnoziny U takové, 7ze dy/(s, zu'a) = RED(n). (Neobsahuje pouze ty
dvojice (s, ) z mnoziny Uy, pro které je d3,(s, zu'a) = ERR.) V néasledujici etapé
vyjde analyzator z mnoziny U] pii po¢itani funkce 3, nad zredukovanym sufixem
seznamu obsahujicim (v'a/n) - .. ..

Je-li k < |n|, pak by redukce podle celé redukéni posloupnosti n zasahla i
¢ast seznamu pred posledni znackou vlozenou analyzatorem do seznamu. Tato
¢ast seznamu ale nemé zZddnou souvislost s ¢asti seznamu za znackou. Proto mi-
zeme redukovat jen symboly za posledni znackou. Také chceme spravné omezit
mnozinu stavi automatu M, ve kterych v nasledujici etapé vstoupime nad zredu-
kovanou ¢ast seznamu. Vezmeme tedy vSechny dvojice (s, ') takové, Ze automat
M prejde pies n&jaké slovo v délky max{0, |ns| — |z|} do stavu néjaké dvojice
(s,z) z mnoziny U; a pak dale pfes slovo zu; do koncového stavu RED(n). Stav
Oy (s’ v /ng) je pak stav, ve kterém simulovany automat M v nasledujici etapé
vstoupi nad zredukovanou ¢ast seznamu za posledni dosud vlozenou znackou.

4Pokud je vlevo pied k-tym symbolem O zprava symbol 1, pak m; zleva zaina timto sym-
bolem 1.
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Projekce znac¢ek do vstupniho slova. Vstupni slovo w s promitnutymi znag-
kami vlozenymi do seznamu béhem analyzy robustnim analyzatorem A budeme
oznacovat

pa(w).

Piiklad 2.4.1. Lokalizaci prefixovych a postprefixovych (ne)korektnosti ve slové
«a++(a)+) (a» a promitnuti znacek do tohoto slova jsme jiz ukazali v prikladu
2311 Zde pro ilustraci funkce p, jesté uvadime jeji hodnoty nad vstupnim slo-
vem «a++(a)+) (a» pro robustni analyzatory A;, As a As sestrojené po fadé pro
automaty My, My a Ms:

pa, («at+(a)+) (a») = «a+!+7(a)+7)?(al»
pa,(«at+(a)+) (a») = «a+!+(a)+1) 7 (al»

pas(«at++(a)+) (a») = «at+!t+(a)+!) ! (at»

Véta 2.4.2. Necht M je libovolng normovany mon-red-automat rozpozndvajici
neprdazdny jazyk. Postprefizovy robustni analyzdtor A automatu M je monotonni.

Diikaz. Analyzator je deterministicky, takze se nad stejnym prefixem analyzova-
ného slova chové vzdy stejnym zpusobem. Rozeberme si tedy jeho chovani v misté
seznamu s prvni odliSnou polozkou oproti piedchozi etapé.

7 tabulky 2.4] vidime, Ze ¢ast seznamu zménéna oproti predchozi etapé vzdy
zaCina vlozenou polozkou. Tato vlozena polozka obsahuje znacku ! nebo ? nebo
pomocny symbol U.

Pokud nova polozka obsahuje znacku, pak analyzator v predchozi etapé na-
vstivil jesté nasledujici polozku obsahujici vstupni symbol nebo pravy omezovac
obsahujici znacku ! nebo 7, takze v tomto pripadé je jeho vypocet monotonni.

Obsahuje-li nova polozka pomocny symbol U, pak v predchozi etapé doslo
k jednozna¢né redukci. Pii té analyzator A odstranil ze seznamu soucasné

e polozku s neznackovym pomocnym symbolem bezprostiedné pred prvni od-
stranénou polozkou obsahujici vstupni symbol,

e vSechny polozky s neznackovymi pomocnymi symboly kdekoli za prvni od-
stranénou polozkou,

e polozky se vstupnimi symboly podle (sufixu) redukéni posloupnosti dané
jednoznacnou redukei automatu M,

a bezprostredné pied prvni redukovanou polozku vlozil mnozinu U. Z libovolného
stavu 03,(s, ), kde (s,x) € U, piejde M (protoZe je monotonni) pies vSechny
polozky navstivené v predchozi etapé, které zustaly v seznamu. I v tomto pripadé
je tedy vypocet analyzatoru A monotonni. !

2.5 Zaruky metody

V této Céasti poskytneme zaruky pro lokalizaci prefixovych a postprefixovych
(ne)korektnosti metodou predstavenou v této praci. Nejprve ukdzeme vyznam
znacek ! a 7. Déale vymezime podtiidu normovanych mon-red-automatu, které
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jsou redukcéné jednoznacné, a zde uvedena metoda se v jejich piipadé obejde
bez znacek 7. Nakonec prodiskutujeme casovou slozitost robustni analyzy imple-
mentované postprefixovym robustnim analyzatorem a ukazeme, jak ji zefektivnit
implementaci zasobnikovym pievodnikem.

2.5.1 Vyznam znacek ! a ?

Vyznam znacek ! a 7 promitnutych do analyzovaného vstupniho slova udava
nésledujici véta. Rozebira, jakd podslova analyzovaného vstupniho slova znacky
vymezuji.

Véta 2.5.1. Necht M je normovany mon-red-automat rozpozndvagjici neprdazdnij
jazyk a A je jeho postprefizovy robustni analyzdtor. Pro libovolné slovo «w» €
«X*» plati nasledujici tvrzeni:

1. Analyzdtor A precte (v jedné nebo vice etapdach) celé slovo «w» a skon¢i ve
specidlnim stavu END.

2. Pokud pa(«w») neobsahuje Zddnou znacku ', pak pa(«w») = «w» a w je
slovem jazyka L(M).

3. Pokud «w» € «L(M)», pak pa(«w») = «w».

4. Je-li «<u! prefizem slova pa(«w») au neobsahuje znacku !, pak u neobsahuje

ani znacku ? a «u je nejdelsi korektni prefiz slova «wy» vzhledem k jazyku
L(M).

5. Je-li 'u! nebo ?7u! podslovem slova pa(«w») a u neobsahuje Zddnou znacku

' ani ?, pak u je sufizem néjakého korekiniho jdadra slova «wy» wvzhledem
k jazyku L(M).

6. Je-li Yuy nebo ?uy sufizem slova pa(«w») a u neobsahuje Zddnou znacku !
ani ?, pak u» je sufizem néjakého slova jazyka «L(M)».

7. Je-li Yu? nebo ?u? podslovem slova pa(«w») a u neobsahuje Zadnou znacku
' ani ?, pak u je podslovem néjakého slova jazyka «L(M)».

Diikaz. Podivejme se na stav fidici jednotky analyzatoru A. Tim je na zacatku
kazdé etapy pocatecni stav

sa=(AAA{(sa, 1),

kde sy je pocatecni stav automatu M. Ve vét§iné ostatnich piipadi (kromé kroku,
ktery vklada znacku ?) je v fidici jednotce analyzatoru trojice

<m7u77 ' U>7

kde U C ((Sm U Fur) \ {ERR}) x »FM Pro presun pracovni hlavy analyzatoru
pies pracovni seznam zleva doprava je z tohoto stavu diilezita pouze mnozina U.
Ostatni informace drzené v fidici jednotce analyzator vyuziva pouze pii jedno-
znatné redukci pracovniho seznamu. Necht S = {d3,(s,z) | (s,x) € U}. Pokud
) #£ S C Sy, pak analyzator piesune svou pracovni hlavu na nasledujici polozku
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vpravo a podle symbolu, ktery tato polozka obsahuje zméni stav své fidici jed-
notky. Je-li timto symbolem a € ¥, U {»}, pak novym stavem #idici jednotky
je

(m/ u', 4" U"), kde U ={(s',\)|3s€S:du(s,a) =5 #ERR},

pro néjaka m/, v’ a +'. Analyzator A tak prostiednictvim funkce d,; a mnoziny
na konci treti slozky stavu své ridici jednotky simuluje vypocty automatu M.

Nejprve proberme chovani analyzatoru do vlozeni znacky !. Z toho vyplyne
platnost tvrzeni 2 a8 a ¢astecné (pro vSechna «w» € «L(M)») i platnost tvrzeni
[[l Neznackové pomocné symboly vlozené béhem jednozna¢nych redukei do sezna-
mu, ktery neobsahuje ziddnou znacku !, neovliviiuji nijak mnozinu nekoncovych
stavii S odvozenou z mnoziny U obsazené v fidici jednotce analyzatoru, proto-
7e je tato mnozina jednoprvkova a shoduje se s mnozinou ve snimané polozce.
Ze stejného divodu nemiize pred vlozenim znacky ! dojit k zadné redukéni ne-
jednoznacnosti a tedy ani k vlozeni znacky ?. Z definice ptechodové, redukéni a
vkladaci funkce postprefixového robustniho analyzatoru (viz tabulku 2.4]) snadno
nahlédneme, 7e analyzator az do vloZeni znacky ! redukuje ze seznamu stejné
polozky se vstupnimi symboly jako automat M. Jisté také plati, 7ze analyzéitor
A ukonéi vypocet nad danym seznamem neobsahujicim zadnou znacku ! pre-
chodem do specialniho stavu END, pravé kdyz automat M piejde nad seznamem
obsahujicim stejné vstupni symboly do koncového prijimajiciho stavu ACC. Tim
jsme dokazali tvrzeni @l a Bl a pro v8echna «w» € «L(M)» i tvrzeni [l

Pro dikaz tvrzeni [ staci k dosud provedenému rozboru doplnit vztah mezi
etapou analyzatoru A nad seznamem obsahujicim slovo «zby, b € Xy, U {»}, ve
které vlozi do seznamu prvni znacku ! mezi «x a b, a etapou automatu M nad
seznamem obsahujicim «xby bez pomocnych symboli. Zrejmé plati, ze prefix «xb
slova v pracovnim seznamu dovede analyzator A v jediné etapé do stavu

<)\7 A7 ®>7

pravé kdyz automat M nad prefixem «z’b ziskanym z «xb odstranénim pravé vsech
pomocnych symbolu prejde do stavu ERR. Protoze je automat M normovany (a
tedy prefixové korektni), je «z’ prefixem néjakého slova z «L(M)» a «a’b neni
prefixem zadného slova z «L(M)». Protoze je M monoténni a prefixové korektni,
nemohl analyzator A v zaddné z piipadnych predchozich etap navstivit polozku se
symbolem b.

Dale dokdzeme tvrzeni [B] a7 [ Detailné rozebereme jen tvrzeni Bl Tvrzeni [6] a
[@ 1ze dokézat drobnou modifikaci postupu pouzitého v dukazu tvrzeni [l
Necht !u'a je podslovem slova pa(w), a € ¥y U{»} a ua neobsahuje zadnou
znacku. Ukdzeme, ze zaroven

da, 5 auf € «L(M)»,
Va, B auall & «L(M)».

Predpokladejme, 7e analyzator A zpracuje 'ua v k etapach, k& > 1. V prvni
7 téchto etap prejde pres znacku ! ve stavu

<)‘a )‘7 UM>7
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kde Uy = {(s,\) | s € Sy} Za znackou ! tedy simuluje vSechny mozné piesuny
automatu M pies slovo ua. Po presunu pres néjaky prefix u; slova ua se dostane

do stavu
<m,v,'y- {RED(nl)}>

pro néjakd m, v, v a redukéni posloupnost n;. V tomto stavu analyzator redukuje
prefix u; slova u podle redukéni posloupnosti ny na novy, kratéiﬁ prefix v;. Stejné
jako v prvni etapé nad slovem !ua i v libovolné z nésledujicich etap (kromé
posledni 7z nich) analyzator redukuje slovo za znackou !. V i-té etapé (1 <i < k)
tedy analyzator presune svou pracovni hlavu pres

Uy = (Uz‘—l Uz)/nw (2-5)
kde

v;_1 je slovo navstivené v i-té etapé, které je tvorené vstupnimi symboly v po-
lozkach seznamu navstivenych v predchozi, (i — 1)-ni etapé, vy = A,

u; je slovo tvorené vstupnimi symboly v polozkach navstivenych poprvé v i-té
etapé a

n; je redukéni posloupnost, podle které analyzator redukuje slovo v;_qu; v i-té
etapé, ng = \.

Slovo u pak muzeme zapsat jako spojeni vg = A, uy, Ua, ..., U,
U=7Tp- U U2 " ... " Uk.

Protoze je M prefixové korektni, nenavstivi v i-té etapé posledni symbol a. K to-
mu dojde az v posledni, k-té etapé, kdy analyzator piejde pifes !'vp_jura a vlo-
7i znacku ! pred posledni navstiveny symbol, tedy a. Po presunu pres v;_ju;
(1 < i < k) se analyzator dostane do ,jednozna¢né redukce* dané redukéni
posloupnosti n;. Podle té redukuje v;_ju;. Po redukeci vlozi do seznamu novou
polozku s pomocnym symbolem — neprédzdnou mnozinou U;, kterou omezi sta-
vy a zredukované podslova omezené délky pred v;u;iq ... ug, se kterymi simuluje
praci automatu M v nasledujici etapé. V tomto dukazu uvazujeme misto U; ji-
nou mnozinu V; ptimo za znackou !, kterd poslouzi stejné, ale hned od zacatku.
Z ni vytézime informaci potfebnou pro sestrojeni prefixu «, dokladajiciho korekt-
nost podslova u vzhledem k jazyku L(M). Mnozinu V; definujeme pro libovolné
i€{0,...,k— 1} takto:

Vo={(s,\) | s € Su}
V= {(s,:p) | Jy, (s',2") € Vg tx =ya'/n, a
Sii(s,y)=sady (s 2'v;_1u;) =RED(n;) a
ly| = max{0, [nj] — |2[} },
kde n je prefix redukéni posloupnosti n; délky max {0, |n;| — |vi,1ui|}.
Tvrzeni 2.5.2. Ezxistuji w, s, x takovd, Ze

v(su,w)=s a (s,x) € Vi1 a 6y(s,xvp_1ug) € Sy

To, ze analyzator zkrati slovo za znackou ! resp. 7 jsme diskutovali v popisu ,,jednoznacné
redukce® na strané

38



Diikaz tvrzeni[2.50.2.  Fakt, 7ze je mnozina Vj,_; neprazdné a 7e pro néjaky jeji
prvek (s,x) nastava 03,(s, xvr_jug) € Sy plyne z predpokladu, 7e analyzator
nad podslovem !wa vykona k etap a v posledni z nich vlozi znacku ! mezi u a
a. Protoze je nekoncovy stav s, stejné jako vSechny ostatni stavy automatu M,
dosazitelny, existuje slovo w takové, ze 03, (sar, w) = s.

Tvrzeni 2.5.3. Pro libovolnd i € {1,..., k— 1}, w, s, x existuji y, s', ' takovd,
Ze

(Oy(sp,w) =5 a (s,2) €V;) = (0y(sawy) =5 a (,2) € Viy)

Dikaz torzeni[225.3.  Predpokladejme, ze i € {1,..., k—1}, w, s, x jsou libovolna
takova, ze 03,(sy,w) = s a (s,x) € V;. Existence hledanych y, s’ a 2 je zarucena
z definice mnoziny V;, ktera ¥k, 7e existuji y a (s', ') € S;_1 takové, 7e 63,(s,y) =
s'. Dohromady s piedpokladem tedy dostavame 0%, (sy,wy) = " a (s',2') € V1.

Hledany prefix « ziskAme na zakladé tvrzeni a takto: Vezmeme
libovolné pevné w z tvrzeni a pripojime k nému postupné fetézce y_o,
.., Y1, jejichZ existenci nam pro w a i € {1,...,k — 1} zarucuje tvrzeni 2.5.3
Dostaneme slovo

A=W Ypet Y1

K «a priddme jesté prazdné slovo xg, které je druhou slozkou vSech dvojic mnoziny
Vo. Ukézeme, 7e pro néjaké « je «au prefixem néjakého slova jazyka «L(M)»
a 7ze pro libovolné « slovo «aua prefixem zadného slova jazyka «L(M)» neni.
Z definice mnozin V; a vztahu (Z3]) vyplyva nasledujici redukéni analyza automatu
M dokladajici, ze u je podslovem néjakého slova jazyka L(M):

[0} U
LWYk—1---Yi-. - Y2Y1Zo - VoU1UU3 . . . Ujy1 ... UL Q>
CKWYk—1+--Yix1..-Y2T1 - V1UUZ . . . Ujp1 ... U AP

CWYk—1++-Yit1Tj * Viljg1 ... U A »
CKWYk—1-+-Tjg1 * Vig1 ... U Q»

CWTp—1 * Vp—1UE A »

Orr(Sp,w k1 - vp_1ug) € Sy

Jesté zbyva dokéazat, 7e wa neni podslovem zadného slova jazyka «L(M)».
Pro dikaz sporem piedpokladejme, 7e pro néjaky prefix « je «aua prefixem né-
jakého slova z «L(M)». Vezméme nejkratsi takové a. Protoze u je v libovolném
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slové jazyka L(M) redukované jednoznaénym zpusobem v k — 1 po sobé jdou-
cich etapach podle redukénich posloupnosti nq, ..., ng_q1, je tak redukované i
v «auaf € «L(M)» pro n&jaké 3. Protoze je a nejkratsi, hned prvni etapa nad
slovem «awuaf redukuje ¢ast podslova u podle redukéni posloupnosti n;. Dosta-
vame tedy

«aua B =4, «a vp_quga S.

Pak ale pro néjakd o a x je o/ = o’x a
(03 (smr, "), ) € Vi,

takze 03, (sy, @'vk—1uga) = ERR, coz je spor.

Stejnym postupem dokazeme platnost tvrzeni Bl pro ?u!a, protoze po prechodu
pres znacku ? se analyzator dostane do stejného stavu jako po prechodu pres
znacku !.

Prvni ¢ast diukazu tvrzeni Bl v niz dokazujeme, Ze u je podslovem néjakého
slova jazyka L(M), pouzijeme pro dikaz tvrzeni [l

Rovnéz dikaz tvrzeni [f] je drobnou modifikaci prvni ¢asti naseho postupu.
Odlisnost spociva v tom, ze slovo u kon¢i pravym omezovacem » a analyzator
se pires néj v k-té etapé presune do specialniho stavu END ukoncujiciho vypocet
analyzatoru.

Tim mame dokazané i tvrzeni [l pro «w» & «L(M)». O

2.5.2 Reduk¢ni jednoznacnost

Jaké musi byt vlastnosti mon-red-automatu M, aby jeho postprefixovy robustni
analyzator znacku ? nevlozil do zaddného slova? Tato znacka zprava omezuje ta
podslova analyzovaného slova, ktera v ruznych slovech jazyka L(M) dovedou au-
tomat M k redukcim podle riznych redukénich posloupnosti nebo v jednom slové
k redukci a v jiném slové k presunu doprava. Zavedeme pojmy jednoznacné redu-
kovatelné podslovo a redukcéné jednoznacng automat a ukdzeme, ze postprefixovy
robustni analyzator redukéné jednoznac¢ného automatu znacku ? nikdy nepouzije.

Podslovo w je redukénim automatem M redukovatelné, jestlize pro néjakou
reduké¢ni posloupnost n je

RED(n) € 63, (Sar, w).

Podslovo w je redukénim automatem M jednoznacné redukovatelné, jestlize pro
néjakou redukéni posloupnost n je

RED(n) € 63;(Sy,w) C {RED(n), ERR}.

Podslovo, které je redukovatelné, ale neni jednoznac¢né redukovatelné budeme
oznacovat jako nejednoznacné redukovatelné podslovo.

Redukéni automat nazveme redukcéne jednoznacngm, je-li kazdé jeho reduko-
vatelné podslovo jednoznacné redukovatelné.

Priklad 2.5.4. NaSe automaty M; a M, z prikladu 23] rozpoznévajici jazyk
zjednodusenych aritmetickych vyrazu nejsou redukéné jednoznacné.
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podslovo w || ) a) + a+ +a+
47, (Suy,w) || RED(110) | RED(110) | RED(11) | RED(11) | RED
RED(101) | RED(101) | s4 S4 S4

(a) nejednoznatné redukovatelna podslova

podslovo w || +a) (a) «a+
4, (Sar,,w) | RED(110) | RED(101) | RED(11)

(b) minim&lni jednozna¢né redukovatelna podslova

Tabulka 2.5: Redukovatelna podslova automatu M.

podslovo w || ) a) » a»
4 (San, w) || RED(110) | RED(110) | RED(110) | RED(110)
RED(101) | RED(101) | ACC ACC

(a) nejednoznatné redukovatelna podslova

podslovo w || +a) (a) +ay
34, (Sin, w) || RED(110) | RED(101) | RED(110)

(b) minim&lni jednozna¢né redukovatelna podslova

Tabulka 2.6: Redukovatelna podslova automatu M.

Nejprve se podivejme na automat M;. VSechna jeho nejednoznacné reduko-
vatelna podslova jsou uvedena v tabulce 2.5al Jejich délku nelze omezit zadnou
konstantou, protoze pro libovolné i > 0 je

rr, (Sary, (+a)'+) = {ERR,RED(110), 54}

Minimalni jednozna¢né redukovatelné podslova tohoto automatu jsou pak v ta-
bulce 2,50

Redukéni automat M, mé nejednoznacné redukovatelnych podslov konec¢né
mnoho. V8echna jsou v tabulce 26al Jeho jednozna¢né redukovatelna podslova
minimalni délky jsou v tabulce 2.6

Ostfe monotonni red-automat Mz, jehoz robustni analyzator v piikladé 2.3.1]
urcil v8echny chyby, je redukéné jednoznac¢ny; vSechna jeho redukovatelna pod-
slova jsou redukovatelna jednoznac¢né. To je vidét piimo z tabulky 23] jeho pie-
chodové funkce fjs,. Sloupce pro prechod pies symboly + a ) jsou jediné, které
obsahuji redukéni koncové stavy, a ve sloupci pro piechod pies symbol + resp. )
je jediny stav riuzny od ERR, a sice RED(11) resp. RED(101).

Vyznam redukéni jednoznacnosti pro lokalizaci syntaktickych chyb doklada
nésledujici véta.

Véta 2.5.5. Je-li M redukcné jednoznacny normovany mon-red-automat roz-
pozndvajici neprazdny jazyk, pak jeho postprefizovy robustni analyzdtor nevloZi
znacku ? do Zddného analyzovaného slova. V libovolném slové z «X3,» tedy urci
prefizovou i vSechny postprefizové nekorektnosti vici jazyku L(M).

Diikaz. Redukéni jednoznacnost automatu M zarucuje, ze pro zadny symbol a €
Y U {»} neni mnozina d,/(Sy, a) nejednoznacna. O
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Poznamka. Vkladani znacek ? mizeme jesté dale eliminovat nasledujici drob-
nou modifikaci konstrukce postprefixového robustniho analyzatoru: Z mnoziny U
drzené na konci tieti slozky stavu jeho tidici jednotky

<maua’y ' U>

muzeme odstranit dvojici (RED(n), \), pokud redukéni posloupnost n konéi 04,
To znamenad, 7e u je tvofené pravé vSemi vstupnimi symboly za posledni dosud
vlozenou znackou ! resp. ?, pod nebo vlevo pted pracovni hlavou. Redukce podle
n neméni slovo u a tudiz nezpisobi zddnou nejednoznacnost. Protoze je automat
M monotonni a akceptuje az po precteni celého slova, diive nebo pozdéji se
bud presune pies u dale doprava nebo provede redukei, kterd uz u zméni. A jen
tyto moznosti (obsazené jiz ted v mnoziné S) nas zajimaji z hlediska piipadné
nejednoznacnosti pokracovani analyzy slova za posledni dosud vlozenou znackou.

Kromé odstranéni uvedené dvojice z mnoziny U je také tfeba upravit pomocny
symbol v seznamu bezprostiedné za nejblizsi znackou ! nebo ? pted pracovni
hlavou.

Touto drobnou zménou v konstrukei analyzatoru bychom dosahli nasledujictho
zpresnéni analyzy slova «a++(a)+) (a» z piikladu 23] v piipadé postprefixového
robustniho analyzatoru sestrojeného pro automat M, resp. Ms:

«a+!'+7(a)+?) ! (a!» resp. «a+!+(a)+!) ! (at».

Zmeéna oproti analyze bez uvedené modifikace je zvyraznéna zelené.

2.5.3 Casova slozitost

Casovou slozitost metody postprefixové robustni analyzy uvedeme pro dvé je-
ji implementace: pro implementaci robustnim analyzitorem detailné popsanou
v casti2.4] a pro implementaci zasobnikovym pifevodnikem, kterou stru¢né nasti-
nime nize.

Casova slozitost analyzy robustnim analyzatorem

Postprefixovy robustni analyzator A normovaného mon-red-automatu M zana-
lyzuje libovolné slovo «w» € «X3,» délky n v nejvySe n etapach. V kazdé etapé
(kromé té posledni) pfitom odstrani alespon jednu polozku. To znamena, ze se
v prvni etapé presune pies nejvyse n polozek, ve druhé etapé ptes nejvyse n — 1
polozek, atd. Kazda redukce méni sufix seznamu pod a vlevo pied pracovni hlavou
délky nejvyse 2 - kj;. Jesté predpokladame, 7e navrat pracovni hlavy na zacatek
seznamu, kterym konci jedna a zacina nésledujici etapa, lze provést v jednotko-
vém case. Dohromady tedy dostavame nasledujici horni mez pro pocet presuni

pracovni hlavy:
n

2 ky Y i=kyome (n+1)

i=1

Casova slozitost analyzy slova délky n postprefixovym analyzatorem je tedy
O(n?).
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Casova slozitost analyzy zasobnikovym prevodnikem

ProtoZe je postprefixovy robustni analyzator A monotoénni, jak tvrdi véta 2.4.2]
miizeme uvedenou ¢asovou slozitost snizit pouzitim zasobniku. Zbézné zde pred-
vedeme, jak metodu implementovat zasobnikovym prevodnikem. Ten bude svym
vystupem realizovat projekci znacek ! a ? do analyzovaného vstupniho slova.
Jeho vystupem tedy bude vstupni slovo s promitnutymi znackami. V zésobniku
konstruovaného pirevodniku budeme drzet ¢ast seznamu vlevo pied pracovni hla-
vou spolu s mnozinami U z konce tieti slozky stavu analyzatoru. Je-li v seznamu
vlevo pied pracovni hlavou slovo

Kayaz ... ap,
je v zéasobniku

« Uo aq U1 a9 Ug Ce Ul,1 a; Ul.

V zéasobniku drzime i znacky ! a ?. Zasobnik eliminuje nutnost opakované pte-
souvat pracovni hlavu ptes vSechny polozky navstivené v predchozi etapé. Misto
odstranéni polozek seznamu podle redukéni posloupnosti, vlozeni novych polozek
podle vklddaci posloupnosti a navratu pracovni hlavy na zacatek seznamu pro-
vedeme zménu nejvyse 2 - kj; polozek na vrcholu zasobniku. To udélame tak, ze
nejprve presuneme meénéné polozky z vrcholu zédsobniku do fidici jednotky, v ridi-
ci jednotce na né aplikujeme redukéni a vkladaci funkci a to, co v ridici jednotce
zbyde, presuneme zpét do zasobniku. Monotonie analyzatoru A nadm zarucuje, 7e
Ize do zésobniku ptresunout vSe, co v fidici jednotce zistane po aplikaci redukéni
a vkladaci funkce. Znacky ! a ? pritom vkladame nejen do zésobniku, ale i do
vystupniho seznamu pievodniku.

Pro popsany zésobnikovy pievodnik spocitame ¢asovou slozitost takto: Pra-
covni hlava se presune pres vSech n symbolii vstupniho slova «w». Simulace kazdé
redukce nyni zabere nejvyse 2 - kj, kroki pro presun az 2 - ky; symbolu z vrcholu
zasobniku do tidici jednotky a dalSich nejvyse 2 - kj, kroku pro piesun symboli
po aplikaci redukéni a vkladaci funkce z ridici jednotky zpét do zasobniku. Redu-
kovat miizeme nejvyse n symboli vstupni abecedy v nejvyse n ,etapach®. Pocet
kroki analyzy pri pouziti zasobniku miizeme nyni shora omezit takto:

n+n-2-ky+2-ky)=@A-ky+1)-n
Casova slozitost analyzy slova délky n pfi pouziti zdsobniku je tedy
O(n).
Predchozi rozbor shrnujeme v nasledujicim disledku.

Disledek 2.5.6. Necht M je libovolny normovany mon-red-automat a A jeho
postprefivovy robustni analyzdtor. Pak lze sestrojit deterministicky zdasobnikouvyj
prevodnik, ktery preklddd libovolné slovo «w» € «X3,» na slovo pa(«wy).
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2.6 Shrnuti

Navrhli jsme metodu, kterou lze pro libovolny neprazdny jazyk L € DCFL nad
abecedou X (jejiz kazdy symbol je obsazen v néjakém slové jazyka L) v libovol-
ném slové w € 3* lokalizovat prefixovou (ne)korektnost a nékteré postprefixové
(ne)korektnosti, to vSe v linedrnim céase p¥i pouziti zasobnikového pievodniku.
Déle jsme urcili, za jakych dodatec¢nych podminek navrzenou metodou nalezne-
me vSechny postprefixové (ne)korektnosti.

Tam, kde kviili nejednozna¢nym redukcim nelze lokalizovat cely sufix korekt-
niho jadra v analyzovaném slové w, vymezi navrzena metoda ve w znackami ! a
7 alespon podslova, které sice vedou k nejednoznac¢né redukei, ale jsou zarucené
korektni vzhledem k danému jazyku L.

V této kapitole jsme pouzili termin zasobnikovy pievodnik. Podrobnosti o
zasobnikovych prevodnicich 1ze nalézt napi. v [14].
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Kapitola 3

Normalizace redukénich automatu

Metoda postprefixové robustni analyzy predstavena v kapitole[2je urc¢ené pro nor-
mované monotonni redukéni automaty. Jedna se o podtiidu redukénich automati
vymezenou takto: Normovany je libovolny mon-red-automat, ktery je soucasné

e prefixové korektni a
e stavové minimalni.

V této kapitole ukdzeme, jak k libovolnému mon-red-automatu, ktery ptijima
neprazdny jazyk, zkonstruovat ekvivalentni mon-red-automat, ktery ma vsechny
uvedené vlastnosti a je tedy normovany.

V prvni podkapitole nejprve k libovolnému mon-red-automatu sestrojime ekvi-
valentni LR(0)-gramatiku. Tuto gramatiku vyuzijeme v druhé podkapitole ke
konstrukci ekvivalentniho prefixové korektniho mon-red-automatu. Posledni, t¥eti
podkapitola ukazuje, jak minimalizovat mnozinu stavi libovolného red-automatu.
Pro néas bude dulezité zejména to, ze pii minimalizaci stavii dojde i k odstranéni
nedosazitelnych stavi. Jejich absence je pii konstrukei postprefixového robustniho
analyzatoru postacujici.

3.1 Gramatika mon-red-automatu

V této podkapitole popiSeme, jak pro libovolny mon-red-automat M zkonstruovat
bezkontextovou gramatiku G, jejiz deriva¢ni stromy jednozna¢né koresponduji
s vypocty daného automatu. Ukazeme, ze tato gramatika generuje pravé jazyk
rozpoznavany automatem M, a také, ze je to LR(0)-gramatika.

Pro snazsi porozuméni nejprve zavadéné pojmy piedvedeme na monoténnim
redukénim automatu M, ktery jsme definovali piechodovou tabulkou [Tl na stra-
né Tento automat rozpoznava jazyk zjednodusenych aritmetickych vyrazi.
Nejdiive vSak neforméalné zavedeme pojmy, o néz se idea konstrukce gramatiky
Gy opira. Jedna se o stromy vypocti mon-red-automatu.

3.1.1 Stromy vypoc¢ti mon-red-automatu

Zde si ukadzeme, jak vypocty libovolného mon-red-automatu M popisovat pomoci
binérnich uspotradanych stromi. Tyto stromy nés postupné dovedou ke gramatice
generujici pravé slova prijimana automatem M.
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Etapa jako seznam navstivenych poloZek. Libovolnou etapu vypoctu re-
dukéniho automatu nad danym slovem muzeme jednoznacné urcit posloupnosti
symbolii v polozkach pracovniho seznamu navstivenych pracovni hlavou automatu
béhem této etapy. Abychom ziskali iplnou informaci o etape, staci k jednotlivym
polozkam doplnit stavy, ve kterych byly tyto polozky navstiveny.

Prvni etapu vypoctu automatu M nad pracovnim seznamem, ktery obsahuje
slovo «a+a+((a))», zapiSeme timto zptisobem takto:

[ A A A D)

Vypocet jako seznam etap. Vypocet redukéniho automatu nad danym slo-
vem pak muzeme zapsat jako seznam takovych posloupnosti urcujicich po sobé
jdouci etapy tohoto vypoc¢tu. Druhou etapu pridame pod prvni etapu tak, aby
pod sebou na stejné vertikale lezely symboly ze stejnych polozek pracovniho se-
znamu a jejich vodorovné pozice tak byly v souladu s redukéni posloupnosti, podle
které jsme redukovali pracovni seznam v prvni etapé:

[t M2 R G R
1 0 1

« + + 4 ( [a | )
Bl

Cely vypocet automatu M nad slovem «a+a+((a))» pak reprezentuje nasledujici
usporadany seznam po sobé jdoucich etap:

HIHHHHHG ]
HIHHHHT— D)

]
A 0
I 0

Strom vypoc¢tu. Vidime, 7e jednotlivé po sobé jdouci etapy se shoduji az k zle-
va prvnimu redukovanému symbolu. Shodujici se zacatky etap slouc¢ime a z vy-
poc¢tu v podobé uspotfadaného seznamu etap ziskime vypocet v podobé uspora-
daného stromu.

2]
220
2]

X
[¥]
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U takto ziskaného stromu drzime v platnosti pravidlo pouzité pti kresleni se-
znamu etap, a sice ze vSechny vrcholy stromu, kterym odpovida stejn& polozka
pracovniho seznamu, umistujeme pod sebe na stejnou vertikdlu. Maximalni cesty,
tedy cesty z korene do listu, odpovidaji ¢astem pracovniho seznamu navstivenym
béhem jednotlivych etap vypo¢tu automatu (vrcholy na stejné vertikale uvazuje-
me pouze jednou). Pofadi syni libovolného vrcholu stromu volime tak, aby jim
urcené poradi maximélnich cest odpovidalo poradi etap vypoctu. Posledni maxi-
méalni cesta stromu odpovid4 prijimajici nebo zamitajici etapé, vSechny ostatni
cesty odpovidaji etapé, kterd kon¢i redukci pracovniho seznamu. Strom s pravée
uvedenymi vlastnostmi budeme nazyvat stromem viypoctu redukéniho automatu.
Protoze redukéni automat prijimé az po precteni celého seznamu, po pfesunu pres
pravy omezovac », pokryva strom piijimajictho vypoctu cely pracovni seznam.
Jak je patrné z pravé uvedeného obrazku stromu vypoctu, neslucujeme tplné
celé shodujici se zacatky po sobé jdoucich etap. Nesluc¢ujeme totiz polozku bez-
prostiedné predchazejici prvni polozce odstranéné na konci prvni ze slu¢ovanych
etap. Diky tomu je strom vypoc¢tu binarni a to nam, jak uvidime dale, zjednodusi
vyjadfovani o nahrazovani ¢asti vypoctu jinymi ¢astmi jinych vypoctii.

Zaménitelnost podstromi stromt vypoctia. Az do této chvile jsme nespo-
léhali na to, ze reduk¢éni automat je monotéonni. Déle uz se ale bez monotonie
neobejdeme. Zaménou podstromu stromu vypoctu za jiny podstrom jiného stro-
mu vypoctu ziskdme strom, ktery za jistych podminek reprezentuje néjaky jiny
vypocet a je tedy stromem vypoctu daného automatu. To se povede, reprezentuje-
li novém stromu kazda maximéalni cesta, tedy cesta z kofene do listu, néjakou
etapu vypoctu automatu M a zistane-li v novém stromu zachovana néslednost
etap predstavovanych jeho maximélnimi cestami. Kazda maximalni cesta stromu
vypoc¢tu monotonniho redukéniho automatu musi ve svych vrcholech obsahovat
(v ptislusném poradi) pfinejmensim vSechny symboly obsazené ve vrcholech pied-
chozi maximalni cesty, které neodstrani redukce dana predchozi cestou.

Zaménou podstromu S; stromu vypoctu 77 mon-red-automatu M za pod-
strom Sy stromu vypoctu 715 téhoz automatu ziskame strom vypoctu tohoto au-
tomatu, pokud zaroven

e kofeny podstromi Si, S; obsahuji stejny symbol,

e automat M se (libovolné) v etapé prochézejici ve stromu 77 kofenem pod-
stromu S dostane po precteni symbolu v kotfeni podstromu S; do stejného
stavu jako po precteni symbolu v kofeni podstromu Sy v libovolné etapé
prochézejici ve stromu 75 kofenem podstromu S5,

e symboly na prvni cesté podstromu S; navstivené uz i v posledni etapé
stromu 7T}, kterd predchazi vSechny etapy prochazejici podstromem Sy, se
shoduji se symboly na prvni cesté podstromu Sy navs§tivenymi uz i v po-
sledni etapé stromu 75, kterd predchézi etapam prochazejicim podstromem

527

e posledni etapa prochazejici podstromem S; resp. Ss konéi v obou piipadech
bud pfijetim, nebo zamitnutim, nebo redukci, kterd vpravo za vertikalou
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kofene podstromu S; resp. Sy zanechd stejné symboly a stejnym zpitso-
bem (stejnou redukéni posloupnosti) redukuje seznam na vertikile kofene
podstromu S; resp. Sy a vlevo pied ni.

Zameénitelnost podstromu ve stromu vypoctu si predvedeme na piikladu néasledu-
jictho stromu 7" vypoc¢tu mon-red-automatu M nad slovem «at+a+((a)+a)».

)]
B D
D)

(o] [»

]
@ »

@ »
Za jaké podstromy je zaménitelny podstrom S s kofenem ve vrcholu obarveném
zelené?

Kazda cesta podstromu S z jeho kotene do libovolného z jeho listu navazuje na
cestu z kotene celého stromu 7" do kotfene podstromu S a dohromady reprezentuje
néjakou etapu vypoc¢tu automatu M. To je dano tim, ze se automat M po presunu
pres symboly vrcholu cesty z kotene stromu 7" do kotene podstromu S dostane
do stavu dy/(sg, ata+() = s4 a ze stejného stavu se piesune pies symboly vrcholu
maximalnich cest podstromu S za jeho kofenem. To samé (se stejnym stavem sy)
musi platit pro novy podstrom, kterym ve stromu 7" nahradime podstrom S.

V etapé bezprostiedné nad podstromem S navstivil automat M polozky pra-
covniho seznamu lezici na vertikile zeleného vrcholu a vpravo za ni, které ob-
sahuji podslovo ((a). Po redukci, kterou tato etapa koncila, ztistalo v seznamu
z podslova ((a) podslovo (a. Timto zredukovanym podslovem musi za¢inat prvni
korenova cesta podstromu S i prvni kofenova cesta libovolného podstromu zamé-
nitelného ve stromu 7" za podstrom S. Diky monotonii automatu M obsahuje toto
podslovo vSechny symboly, které automat navstivil v etapach obsazenych ve stro-

mu 7" nad podstromem S, které zaroven zustaly po téchto etapach nezredukované
v pracovnim seznamu. Délka zbylého podslova (a je shora omezena konstantou

]{ZM.

Déle musi byt i po zdaméné podstromu zaru¢ena navaznost etapy bezprostiedné
pod podstromem S. Slovo «a+a+(a) v polozkich seznamu navstivenych v posledni
etapé prochazejici podstromem S rozdélime vertikdlou jeho kofene na dvé ¢asti:
prefix «a+a+( koncici symbolem ( polozky na vertikale kofene podstromu a sufix
a) vpravo za touto vertikdlou. Stejné tak rozdélime i redukéni posloupnost 101
obsazenou v reduk¢nim stavu RED(101), kterym koné¢i posledni etapa prochazejici
podstromem S, na 1 a 01. Pokud bude nahradnik podstromu S ve stromu T
redukovat prefix «a+a+( stejné jako podstrom .S, tedy redukéni posloupnosti 1,
a ze slova jeho posledni cesty z kotfene do listu zbyde stejné slovo jako v ptripadé
podstromu S, tedy a) /01 = a, pak zistane navaznost etapy bezprostfedné pod
podstromem S zachovana. I zde je diilezitd monotonie automatu M a omezeni
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prefixu redukéni posloupnosti a slova, které zbyde z posledni cesty podstromu
z jeho kotene do listu, konstantou k,,.

Uvedena kritéria zaménitelnosti s podstromem S ve stromu 7" spliuji napii-
klad podstromy nésledujicich stromu vypocti automatu M s koteny v zelenych

vrcholech.

on)
g
Jal

[~] [~]

o] [pieiAeo] |
[~]

Zaménami tak ziskdAme stromy vypoctiu uvazovaného automatu nad slovy
«atat((a))» a «atat((a)+ata)».

Zaménitelnost podstromii stromii vypoctu prirozené vede k bezkontextové gra-
matice, jejiz neterminaly odpovidaji vrcholim stromi vypocti obohacenym o
informace nutné pro reprezentaci etap vypoctu a jejich navaznost (resp. zamé-
nitelnost podstromi). V libovolném deriva¢nim stromu bezkontextové gramatiky
pak muzeme cely podstrom nahradit jinym podstromem jiného derivac¢niho stro-
mu se stejnym neterminalem v koteni. Zbyva jesté doresit, podle jakych pravidel
neterminaly prepisovat na terminély a jiné neterminaly. Tato pravidla a poca-
te¢ni neterminal nadefinujeme tak, aby deriva¢ni stromy gramatiky jednoznacéné
odpovidaly stromum pfijimajicich vypocti daného mon-red-automatu a aby gra-
matika generovala stejny jazyk.

3.1.2 Gramatika mon-red-automatu

Pro monotonni redukéni automat M sestrojime gramatiku Gy, jejiz derivacni
stromy budou tizce korespondovat se stromy vypoc¢tu automatu M.

Grafickd reprezentace deriva¢niho stromu. Deriva¢ni stromy gramatiky
G budeme kreslit jinak, nez je u derivac¢nich stromi zvykem. Diivodem je to,
ze chceme, aby tento obrazek derivac¢niho stromu nesl celou informaci o odpovi-
dajicim stromu vypoctu a tedy se i podobné kreslil. Jde hlavné o reprezentaci
jednotlivych etap i jejich ,,délicich mist®. Zachyceni délicich mist jednotlivych
etap bude také hrat podstatnou tlohu v navrhu pravidel gramatiky G,. Délici
mista budou zachycovat pravidla se dvéma neterminaly na pravé strané.
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‘ pravidlo ‘ grafickd reprezentace

X —aY a
1\
X—=Y
X =Y X =Y
X —aYZ a
1\
X =Y
1
A
X—=YZ X =Y
1
VA
X —a a
T
X
X = X

Tabulka 3.1: Graficka reprezentace pravidel gramatiky:.

V tradi¢nim obrazku deriva¢niho stromu je poc¢atec¢ni neterminél Sy nahote a
kazdé ve stromu pouzité pravidlo je zakresleno tak, 7e netermindl z levé strany
pravidla je nad vSemi symboly z pravé strany pravidla, a ty lezi na stejné horizon-
tale v poradi zleva doprava. Prikladem miize byt nasledujici graficka reprezentace
pravidla X — aY Z:

X
a Y Z
My stejné pravidlo nakreslime tak, zZe generovany terminélni symbol a, neterminal
X a neterminal Z budou lezet na stejné vertikile pod sebou a neterminal Y bude

napravo od X na stejné horizontale. Takto zachytime délici misto mezi dvéma
etapami prislusnym deriva¢nim stromem.

Cely derivacni strom gramatiky G, pak graficky zndzornime tak, 7e za¢neme
pocateénim neterminalem Sy vpravo nahotfe a jednotlivé netermindly budeme
v obrazku rozvijet, jak udava tabulkaB.Il Ziskdme tak obrazky podobné obrazkum
stromi vypoc¢tu mon-red-automatu M. Pfitom budeme dbat na to, aby se hrany
stromu nekf¥izily.

Gramatikou mon-red-automatu M je gramatika GG, kterou ziskame redukei
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gramatikyEl
G = (V,N,S,P),

kde
o V=23, U{«»} je mnozina terminalu,
e N je mnoZina netermindli obsahujici vSechny pétice (a, s, u,0,v) tvoiené

— symbolem a abecedy >,; automatu M nebo levym resp. pravym ome-
zovacem « resp. »,

— koncovym nebo nekoncovym stavem s automatu M,

— slovem u délky nejvyse kMH tvofenym symboly abecedy X, ptipadné
zacinajicim levym omezovac¢em « nebo konc¢icim pravym omezovacem
»,

— slovem v délky nejvyse kj; tvofenym symboly abecedy ¥, pripadné
kon¢icim pravym omezovacem » a

— operaci o, ktera je rovna ACC nebo RED(n) pro libovolnou redukéni
posloupnost n takovou, ze RED(nn') € F); pro néjaké n';

e S = (& sy, A\ ACC, \) € N je poc¢atetni netermindl, kde sy, je pocatecni
stav automatu M;

e P je mnozina pravidel definovanych pro libovolné neterminély X, Y, Z € N,
termindaly a, b € V', nekoncovy stav s automatu M, slovo u délky nejvyse ks
tvorené symboly abecedy X, piipadné zacinajici levym omezovacem « nebo
konéici pravym omezovacem », slovo v délky nejvyse kj; tvorené symboly
abecedy >, pripadné koncici pravym omezovacem », redukéni posloupnost
naié€ {0,1} takto:

X —ay, je-li X = (a,s,\,RED(n), (b/i) -v) a
Y = (b, far(s,b), \,RED(n - i), v)
nebo X =(a,s,\,ACC,\) a
Y = (b, fm(s,b),\,ACC, \),
X =Y, je-li X = (a,s,au,RED(n), (b/i) -v) a
Y = (b, fu(s,b),u,RED(n - i), v)
nebo X = (a,s,au,ACC, \) a
Y = (b, far(s,b),u, ACC, \),

!'Redukei gramatiky myslime omezeni mnoziny neterminali jen na ty, které
e jsou dosazitelné z pocatecniho neterminalu Sy a
e lze 7z nich vygenerovat néjaké terminélové slovo,

a omezeni mnoziny pravidel jen na pravidla obsahujici pouze neterminaly z nové mnoziny ne-
terminali.

2Konstantu kjs jsme definovali na strand [0 jako délku nejdelsi redukéni posloupnosti auto-
matu M.
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«, S0, A, ACC, \)

»,ACC, », ACC, \)
),RED(101),),RED(101), \)
),RED(110),),RED(110), \)
»,RED(110), »,RED(110), \)

514 +,$2,)\ RED( ) )

+, 89, +a, RED(1), »)

a, $3, \,RED(11), »)

Sgo = (a, s3,a,RED(11),»)
a, s3,a»,RED(11), »)
(, 84, (a,RED(1), a)
);

526 = (4, S5, a, RED(].O )\)

= (
= (»
= (
= (
= (
= (a,
= (a, s1,a»,ACC, \)
(
= (
= (
(
= (
= (
(

»,ACC, \, ACC, \)
),RED(101), \,RED(101), \)
),RED(110), \,RED(110), \)
»,RED(110), A\,RED(110), \)
&, So, «a, ACC, \)

a, 53, A\,RED(11),))
a, s3,a,RED(11),))
521 = (a, 53,a) RED(ll) ))

)
+, 89, +a,RED(1),))
)
)

(, 84, \,RED(1), )
a, S5, A,RED(10), \)
527 = (a, 85,3.) RED(].O),)\)

= (»
= (
= (
= (
= (
= (a,
= (+, 89, )\ RED( ),
= (
= (
= (
(
= (
= (
(

Obrazek 3.1: Neterminaly gramatiky z prikladu BTl

X —>aYZ, je-li
X =>YZ, je-li
X —a, je-li
nebo
X =\, je-li
nebo

= (a,s,\,0,v) a
= (b, fu(s,b),\,RED(1),2) a
= (a, s,ax,0,v),

N <

= (a, s,au,0,v) a
= (b, far(s,b), u,RED(1),2) a

= (a, s,az,0,v),

N

X = (a,RED(n), \,RED(n), \)
X = <a7 ACC7 )\7 ACC? )\)7
= (a,RED(n), a,RED(n), \)

X
X = (a,ACC, a, ACC, \).

G a tedy i G je ziejmé bezkontextovou gramatikou. Pro pochopeni zaméru
konstrukce gramatiky doporucujeme ¢tenati projit nasledujici ptiklad, pomoci
néhoz zakladni myslenky konstrukce v néasledujicim textu vysvétlujeme.

Piiklad 3.1.1. Gramatika GGj; mon-red-automatu M rozpoznavajictho jazyk
zjednodusenych aritmetickych vyrazi ma neterminély na obrazku B.1] a pravi-
dla na obrazku B2l Deriva¢ni strom, ktery dava slovo «a+a+((a))», nakresleny
nas$im zpusobem je na obrazku B3al Pov§imnéme si, 7e mezi jeho maximalnimi
neterminalovymi cestami a etapami vypoc¢tu automatu M nad stejnym slovem je
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So — «Sho | «Sa3 .59
Sy — A

Sy — A

Se — A

Sg — A

Sio — aS1 | aS14 Si2
S1g — 59

Sty — + 51 | + 523 516
S16 — Sao

Sis — aS7 | aSi4 Sao
Sao — S7 | S14 So2
Sog — Sg

Sq — Sag

Sae — S | Sig Sar

S; — »

Ss =)

S5 —)

S;—»

Sg — S11

St — S| S14 Sz

Sy — +S17 | + 523 515
S15 — Stg

Sz — aSs | adSis S
S19 — S5 | S13.Sa1

So1 — Se

Saz — (Sas | (a3 Say
Sos — aS3 | aS13.S97
Sor — Sy

Obrazek 3.2: Pravidla gramatiky z piikladu B.1.11

« a + a + ( ( a ) ) »
T 7T T T+ T T 1 7
SO %SlO%514%518%314%323%523%525 %Sg
1
Soy Sae S3
SlG 520 S’T
522 58
512 52
(a) deriva¢ni strom
« va—=+—a—=+—=>(=>(—=a—=)
)

a

l l
( a

+ a

»

»

»

(b) jeho ztZeni na termindly v prvnich slozkich neterminalt

Obrazek 3.3: Derivacéni strom, ktery dava slovo «a+a+((a))».
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vzajemné jednoznac¢né korespondence. Ta je dana prvnimi dvéma slozkami neter-
minala a definici pravidel gramatiky: Vede-li z neterminélu S; vodorovna hrana
do neterminalu Ss, pak je S, prvnim netermindlem na pravé strané néjakého
pravidla pro pfepis neterminalu S; a pro néjaké symboly aq, as a stavy sy, s9 je

(a1, 81,...) = S1— Sy = (ag, 82, . . .) fr(s1,a2) = s9
Vede-li z neterminalu S; svisla hrana do neterminalu Sy, pak je Sy druhym ne-

termindlem na pravé strané néjakého pravidla pro prepis netermindlu S; a pro
néjaky symbol a a stav s je

S1=(a,s,...)
1
Sy = (a,s,...)

Pokud obrazek B.3al ztizime jen na prvni slozky neterminéli, ziskdme strom vy-
po¢tu na obrazku B30l V tomto stromu obsahuje kazda cesta z kotene do listu
prefix pracovniho seznamu navstiveny automatem M v piislusné etapé vypoctu
automatu M nad slovem a+a+((a)). Vidime, Ze cesty z kotene do listu, které ve
stromu vypoctu odpovidaji etapam vypoctu automatu nad danym slovem, jedno-
zna¢né koresponduji s maximalnimi neterminalovymi cestami (cestami z kotfene
do neterminalového listu) deriva¢niho stromu, ktery dava stejné slovo.
Néslednost etap je dana tieti, ¢tvrtou a patou slozkou neterminéli:

e Treti slozka neterminalu urcuje, zda byl symbol v jeho prvni slozce jiz
vygenerovan na nékteré z predchozich maximalnich neterminalovych cest
deriva¢niho stromu (resp. navstiven pracovni hlavou automatu v nékteré
z predchozich etap).

o Ctvrta slozka slozka tikd, kde pfed netermindlem se odpojuje nasledujici
maximalni neterminalové cesta.

e Posledni, pata slozka urcuje symboly v prvnich slozkach netermindlii nasle-
dujici cesty za rozvétvenim.

Derivaéni stromy a etapy vypoc¢td mon-red-automatu. Nyni si ukdzeme,
jak od derivac¢niho stromu, ktery dava slovo w redukovatelné automatem M na
slovo w’, piejit k derivaénimu stromu, ktery dava slovo w’. Nejprve zavedeme
nasledujici znaceni: Je-li
X = (a, s,u,0,v)

libovolny neterminal gramatiky G, pak

X* = (a,s,\ 0,0).
X* ziskame z neterminalu X nahrazenim slova u ve tieti sloZce prazdnym slovem
A. Pfimo z definice pravidel gramatiky G, plyne platnost nasledujicich implikaci,

kde a je symbol v prvni slozce pétice X, w je libovolny neterminél gramatiky G,
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« ay e a;—q a; (7] R (7 a; e a

J m2
T 7 T T T T
SoﬁSl%---%Si_lﬁsi%SiH%---%Sml
1

(a) prvni dvé maximalni neterminalové cesty ptuvodniho stromu

« ay ... G a ay ... a,
So— 81—+ — 81— S SH—- =S,

(b) prvni maximalni neterminalové cesta vysledného stromu

Obrazek 3.4: Funkce R.

nebo prazdné slovo:

XcV = X eV (3.1)
X—=aYZeP = X=2" (3.2)
X>YweP = X' saYweP (3.3)
X2\ eP — X" sac€P (3.4)
X saYweP —= X=X"ay=Y" (3.5)

Dale zavedeme funkci R, ktera libovolnému deriva¢nimu stromu 7 gramatiky
G s alespon dvéma maximalnimi neterminalovymi cestami piifadi strom R(7T).
Ukézeme, 7e vysledny strom je rovnéz deriva¢nim stromem gramatiky G/, a 7e
ma nékteré dalsi, pro nase tcely vyhodné vlastnosti. Nejprve ale popiseme jeho
konstrukci.

Piedpokladejme, ze prvni dvé maximalni neterminalové cesty stromu 7 spolu
s termindly, které generuji, jsou nakreslené na obrazku B.4al 7 libovolného z vr-
choli Sy, ..., Si—1, S}, ..., S}, mize (ale nemusi) vést dal3f svisla hrana doli do
néjakého dalsiho netermindalu. Z vrcholu S; vede svisla hrana dola do vrcholu S,
z vrcholi Siiq, ..., Sy, Zadna svisla hrana smérem dolu nevede.

Strom R(T) sestrojime nasledujicim zpisobem:

!
ma*©

1. Odstranime terminalni vrcholy a;, ..., a,, a a;, ey @
2. Odstranime vrcholy S;, ..., Sy, .
3. Pro kazdé [ € {i,..., my} provedeme nésledujici:

(a) vrchol S] nahradime vrcholem S/

(b) pridame terminélni vrchol aj, kde a] je symbol v prvni sloZce netermi-
nalu S

(¢) pfiddme hranu z S;* do q]

%)




4. Pfiddme vodorovnou hranu z vrcholu S;_; do vrcholu Sl')‘.

Z prvnich dvou maximalnich neterminalovych cest stromu 7 (v¢etné terminala,
které generuji) na obrazku [B.4al dostaneme funkei R cestu nakreslenou na obrazku
3.4Dbl

Tvrzeni 3.1.2. Pro kaZdy derivacni strom T gramatiky Gy, ktery lezi v definic-
nim oboru funkce R (obsahuje alespori dveé mazimdlni netermindlové cesty), plati
ndsledugici turzeni:

(i) R(T) je derivaénim stromem gramatiky Gy
(i1) R(T) obsahuje o jednu mazimdlni netermindlovou cestu méné nez T

(iii) ddvd-li T slovo w a R(T) slovo w', pak w =y w'

Diikaz. Piedpokladejme, ze prvni dvé maximalni neterminélové cesty stromu 7~
spolu s generovanymi terminaly vypadaji stejné jako na obrazku [3.4al

Tvrzeni [@). 7 BJ) plyne, ze vrcholy SP, ..., S?, ..., S} na obrazku
jsou netermindly gramatiky G;.
V prvni maximalni neterminalové cesté stromu 7 jsou pouzita pravidla

Sic1 — a1 S;w
Si — Q; SZ'+1 Sz/

pro néjaké w € V U {A}. Podle B.2) je S; = S, takze
Sz‘_l — A;—1 SZ{)\W

je pravidlo gramatiky G ;. Protoze v druhé maximéalni neterminalové cesté stromu
T jsou pouzita pravidla

/ !
S; = Sipqwiv

/
7—1

/ / /

d

!

!
mo—1

/ /
Sy~

pro néjakd wii1, ..., wm, € VU{A}, jsou podle (3.3), [B.4) a (B.5)

I I QIA
Sit = a; S Wit

/ !
= Ay Sm Winy

I\
Sj*l

I\
Sj

b

/ A

b

I QIA
@ Sii1 Wit

+

I\ ! I\
Smgfl a’mgfl Smg wm2

I\ /
Sims Ay,

b
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pravidla gramatiky G ;. Strom R(7) je tedy deriva¢nim stromem gramatiky G ;.

Tvrzeni (). Pii konstrukei stromu R(7) ze stromu 7 doslo k odstranéni sufixu
prvni maximélni neterminalové cesty hned za poslednim jejim ,neterminalovym
rozvétvenim®. VSechny ostatni netermindly byly pripadné nahrazeny jinymi ne-
termindaly a vSechny ostatni hrany mezi netermindly ve stromu zustaly. Deriva¢ni
strom R(7) tedy obsahuje o jednu maximalni neterminalovou cestu méné nez
deriva¢ni strom 7.

Tvrzeni (izd). Dava-li strom T slovo w a jeho prvni dvé maximalni neterminéalové
cesty jsou na obrazku [B.4al pak ziejmé

W = apay ...a;Q;41 ... Am T

pro né&jaké x. Netermindl S; je poslednim spole¢nym neterminalem prvnich dvou
maximéalnich neterminalovych cest stromu 7 a je piepsan pouZzitim pravidla
gramatiky Gy na a; Si41S;. Z definice pravidel gramatiky G, pro kazdé [ €
{i,...,my — 1} plyne, Ze s;y1 = fu(si,a41), kde s; je stav obsazeny ve druhé
slozce neterminalu S, s,,, je stav obsazeny ve druhé slozce neterminalu S,,,,
Sm, = RED(n) pro né&jakou redukéni posloupnost n,

Q;
T
(ai, Si, )\, o, U) = Sz — Si+1 = (ai+1, Sit1, )\, RED(].), u)
1
(aj, siya; - u,0,0) = S

v 4 v . o ) o /
pro néjakd slova u a v a néjakou operaci 0 a u = (@1 ... am,) /0 = aj,,...a; .
Dohromady dostavame, 7e w' = agay . . . a;ux, a tedy w =y w'. O

Tvrzeni 3.1.3. Pro libovolny derivacni strom T gramatiky Gy a libovolné slovo
«w'» plati: Ddavd-li T slovo «w» a «w'> =y «w», pak existuje derivacni strom
T’ gramatiky Gy, ktery ddvd slovo «w's, a R(T') =T .

Diikaz. Jestlize «w'’> =), «wy, pak pro néjakd u, v je uv prefix slova w'»,

dri(Sm,uv) = RED(n) a |v| = |n|. Necht Sy — S1 — ... — S, je prvni ma-

ximalni neterminélova cesta derivac¢niho stromu 7 a prvni slozky neterminéli na

této cesté po radé obsahuji terminalni symboly « = ag, a4, ..., a,. Protoze je

automat M monotonni, je m > |uv/n|=1lauv/n=ay...a...a;, kde k = |ul.
Strom 7" ziskdme z stromu T néasledujicim zpusobem:

1. Odstranime terminalni symboly ag, ..., q;.
2. Neterminaly S, ..., S; na prvni maximalni neterminélové cesté nahradime
neterminaly Sy, ..., 5], které ziskdime z puvodnich neterminali zaménou

prazdného slova X\ ve tieti slozce po radé slovy

Qg1 - - - A,

gy -..Qp,

ag.
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3. Pridame nové neterminaly

1
Sk - (ak7 Sk, )\707 U) - Sk7

]lcl-i—i = (blﬂ Sk+is )‘7 RED(”;)’ vi/ni)’

kde b; je i-ty symbol slova v zleva, v} je prefix slova v délky ¢, viv; = v, n
je prefix redukéni posloupnosti délky i, nin; = n a sgy; = ISk, vl) pro
viechna 7 € {1,...,|v|}.

4. Pridame terminél aj, a hranu z neterminalu S} do tohoto terminalu. Po-
dobné piidame i terminaly by, ..., b, a pfipojime je do nového derivacniho

stromu hranou vedouci po fadé z neterminalu Sy, ,, ..., ,Z+|v|.

5. Neterminal S} pfipojime do nového deriva¢niho stromu hranou vedouci z ne-
terminalu Si_;. VyuZijeme pfitom pravidla gramatiky Sk_1 — ax—_1 Sp.S;.
Podobné do deriva¢niho stromu pfipojime i netermindly S; ,, ...

"

1
Pk
2 : 1 1 14
pomoci pravidel S}/ — a, S;, 4, ..., SH‘U‘_1 — Akt o] -1 Sty

Uvedenou konstrukci jsme ziskali deriva¢ni strom 77, ktery dava slovo «w'» a
R(T") = T. Korektnost této konstrukce mizeme ovéfit z definice neterminali a

pravidel gramatiky mon-red-automatu M. O
Tvrzeni 3.1.4. Necht p je libovolné prirozené cislo, Tr, ..., T, jsou libovolné
derivacni stromy gramatiky Gy a wq, ..., w, jsou libovolnd slova ze « X3, ».

Pokud zaroven
o 7. = R(Ti+1) pro vSechnai € {1,...,p— 1},
e 7; ddvd slovo w; pro vSechna i € {1,...,p},
pak zdroven
® w1 = w; pro vSechna i € {1,...,p— 1},
e w, je akceptované automatem M v jediné etapé.

Diikaz. Vétu dokdzeme indukci podle ptirozeného ¢isla p. Ziejmé plati, ze T;
obsahuje pravé ¢ maximalnich neterminalovych cest.

p =1. Necht 77 je deriva¢ni strom gramatiky G, ktery dava slovo w; a obsa-
huje pravé jednu maximalni neterminalovou cestu

So—=S1—=-—=8S1—=>8—>--— 5,

To znamen4, Ze v tomto stromu neni pouzité zadné pravidlo s dvéma neterminély
na pravé strané. Ve stromu 7; jsou tedy pouzita pouze pravidla

Sz,l—>az|alSz|SZ|)\

Slovo ve t¥eti slozce neterminalu S; je (pro vSechna i € {1,...,m}) prazdné,
protoze je prazdné v pocateénim neterminédlu Sy a pro vSechna pravidla S;_; —
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a; S; | S; plati, 7e slovo ve tieti slozce neterminalu \S; neni delsi nez slovo ve tieti
slozce neterminélu S;_;. Ve stromu 7; jsou tedy pouzita jen pravidla

Sic1—ai | a;S;
Strom vypoc¢tu 7; pro slovo w; vypada tudiz takto:

« aq e a;—1 a; R A,

T 7 T 7 T

So—=S1—=--—=5. 128 —--—=5,

7 definice pravidel gramatky G, ihned plyne, 7e fu/(s;-1,a;) = s; pro vSechna
i € {1,...,m}, kde sq je stav ve druhé slozce pocateéniho neterminalu S, a
zaroven pocatecni stav automatu M, s; je stav ve druhé slozce neterminélu .S;.

Protoze v pravidlech S; 1 — a; S; se shoduje typ operace (ACC nebo RED) ve
¢tvrté slozce neterminélu S;_; s typem operace ve ¢tvrté slozce neterminalu .S; a
v pocateénim neterminélu Sy je operace ACC, je operace ACC ve vSech netermina-
lech stromu 7;.

Automat M akceptuje az po piesunu pies pravy omezovac », takze a,, = ».
Dostavame w = agay . . . Gyp_1Gm = «W'» a

0rr(sar,w'») = ACC
Indukecnd krok.  Predpokladejmé, ze véta plati pro p = ¢ > 1. Ukdzeme, ze plati
i pro p = g+ 1. Necht T je libovolny derivacni strom gramatiky Gy, s g + 1
maximalnimi neterminalovymi cestami, ktery dava slovo w. Pak podle B.1.2] je
T' = R(T) deriva¢ni strom gramatiky Gj; s ¢ maximéalnimi neterminélovymi

cestami a dava-li slovo w’, pak w =j; w’. Pro strom 7’ véta podle indukéniho
predpokladu plati, takze plati i pro strom 7. O

Tvrzeni 3.1.5. Necht p je libovolné prirozené cislo, a wy, ..., w, jsou libovolnd
slova ze « X3, ». Pokud zdroven,

® w1 = w; pro vSechna i € {1,...,p— 1},
e wy je akceptované automatem M v jediné etapé.
pak pro nejaké deriwvacni stromy Tv, ..., T, gramatiky G plati zdroven
o 7. = R(Tiy1) pro vSechnai € {1,...,p— 1},
o 7, ddvd slovo w; pro vSechna i € {1,...,p}.
Diikaz. Vétu dokdzeme indukcei podle prirozeného ¢isla p.
p=1. Predpokladejme, Ze slovo w je pfijato automatem M v jediné etapé. Pro
néjaka sg, ..., Sm a aq, ..., G, je tedy

5M(507a1) =51

5M<3i717 ai) =S

5M(5m—1a a'm) = Sm
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kde sg je pocatecni stav stav automatu M, s, = ACC a a,, = ». Z toho plyne, Ze

So = (a'07 50, )‘7 ACC, )‘)
Sl = (&1, S1, )\, ACC, )\)

Si - (CI,Z‘, Si, )‘a ACC7 )‘)

S = (@m, Sm, A\, ACC, N)

kde sq je pocatec¢ni stav automatu M, s,, = ACC, ag = « a a,, = » jsou neterminaly
gramatiky Gj;. Sy je ziejmé pocatecni netermindl gramatiky G, a

SO — Qg S
Sic1 — a1 5;

Smfl — Q-1 Sm
S — U,

jsou pravidla gramatiky Gj,;. Muzeme tedy zkonstruovat nasledujici derivacni
strom gramatiky G, ktery dava slovo w = «ay ... a;,_1»:

« aq R a;—1 a; R »

T T 1 T

So—=S1—=--—=S 128 —--—=5,

Indukend krok.  Predpokladejmé, ze véta plati pro p = ¢ > 1. Ukdzeme, ze plati
i pro p = ¢+ 1. Necht w je libovolné slovo jazyka « L(M)», které automat M
prijimé v pravé ¢ etapach. Necht dale w’ je libovolné slovo takové, 7e w' =, w.
Podle indukéniho predpokladu tedy néjaky deriva¢ni strom 7 gramatiky Gy
dava slovo w. Podle B1.3 pak existuje deriva¢ni strom 7T, ktery dava slovo w’
a T = R(T'). Véta tedy plati i pro slovo w’, které automat M pfijima v ¢ + 1
etapach. O

Piimym duasledkem tvrzeni B4 a B1.5 je nasledujici véta.
Véta 3.1.6. L(Gyr) = «L(M)».

Dalsi véta iiké, ze gramatika Gj; monotonniho redukéniho automatu M je
vhodna pro konstrukei klasického syntaktického analyzatoru pro jazyk rozpozné-
vany timto automatem:

Véta 3.1.7. Gy, je LR(0)-gramatika.

Drikaz. Nejprve si pripomenme nékolik klasickych pojmu zavadénych v souvislosti
s LR(0)-gramatikami, jak jsou uvedeny napiiklad v [5].
PolozZkou bezkontextové gramatiky G nazveme kazdy vyraz typu

X = a.p,
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kde X — af je pravidlo gramatiky G. Specidlné je X — . polozkou, pokud
X — A\ je pravidlem gramatiky G. Pro kazdé pravidlo X — v nazyviame X — ~.
uplnou polozkou. Rekneme, 7e A — a.f je platnou poloZkou pro retéz w, jestlize
existuje prava vétna forma Au (u je Fetéz terminali) takova, ze o = w. Pro
mnozinu vSech platnych polozek pro fetéz w budeme uzivat oznaceni I(w).

Bezkontextova gramatika G = (V, N, S, P) se nazyva LR(0)-gramatika, jestlize
splihuje tyto podminky:

1. Pocatecni symbol S se nevyskytuje na pravé strané zadného pravidla.

2. Absence konflikti reduce/reduce: Pro libovolny fetéz v € (V U N)* se
v mnoziné () vyskytuje nejvyse jedna tuplna polozka.

3. Absence konfliktt shift/reduce: Vyskytuje-li se v I(y) uplna polozka, pak
uz v I(7y) neni 7adna polo7ka s terminalem napravo od tecky.

Prvni podminka je splnéna, protoze poc¢atecni neterminal S se v zadném pravidle
gramatiky G, nevyskytuje na pravé strané.

Zbyvajici dvé podminky dokdZzeme pomoci (souvislych) charakteristik mnozin
polozek postupem pievzatym z [5]. Charakteristiku definujeme postupné, nejprve
pro terminalni a neterminéalni symboly, pak pro fetézce terminalnich a netermi-
nalnich symboli, polozky gramatiky a nakonec i pro mnoziny polozek ziskané
konstrukei stavii polozkového automatu gramatiky G,,. UkdZeme, ze kazda mno-
zina polozek, ktera je stavem polozkového automatu gramatiky G,;, ma souvis-
lou charakteristiku, coz ma za nésledek absenci konflikti typu reduce/reduce i
shift/reduce ve stavech polozkového automatu gramatik G, automatu M.

Pro kazdy terminalni i neterminalni symbol x gramatiky G, definujeme cha-
rakteristiku [x] symbolu x takto:

initial, jelliz =29,
[z] =< terminal, je-liz eV

(a,s,u), je-li S # = = (a, s,u,0,v) € N pro néjaka o a v.

Charakteristiku Tetézi o utvorenych z terminali i neterminali gramatiky G
definujeme predpisem

o] = empty, je-lia= A\,
B [x], je-liz € VUN a a = xza’ pro néjaké o.

Charakteristiku polozky p = X — «.f definujeme takto:

Charakteristikou mnoZiny poloZek I gramatiky Gj; budeme nazyvat mnozinu

[l =A{lpl lpel}

Ovétrenim pro vSechny typy pravidel gramatiky Gj; dostaneme, ze prvni dvé
slozky charakteristiky polozky jednoznacné urcuji jeji tieti slozku. Presnéji, jsou-li
(c11,01,¢12) a (Ca1, @2, Ca0) charakteristiky dvou polozek gramatiky Gy, pak

(01,1 =C1 a O = as) — C1,2 = C22
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Mnozina polozek I ma souvislou charakteristiku, jestlize

[I] ={(co,,c1), (c1, A, ¢2), .oy (Cn1, Ay cn) }

pro néjaka cg, c1, co, ..., Ch1, Cp A Q.

Ovéfenim pro vSechny typy pravidel gramatiky G, 1ze dokazat platnost na-
sledujicich tvrzeni, kterd tikaji, Zze konstrukci stavii polozkového automatu gra-
matiky G, vznikaji jen mnoziny polozek se souvislou charakteristikou.

1. I(\) méa souvislou charakteristiku.

2. Jestlize I ma souvislou charakteristiku, p = A - a.Bf €I a I, = {B —
2| B— v € Gy}, pak T U I, ma souvislou charakteristiku.

3. Jestlize I mé souvislou charakteristiku, pak pro kazdy symbol z gramatiky
Gy méa mnozina I, = {A — az.f | A — auxf € I} také souvislou
charakteristiku.

Libovolny stav I(«y) polozkového automatu gramatiky G, méa tedy souvislou cha-
rakteristiku. Z definice mnoziny polozek se souvislou charakteristikou vyplyva, ze
takovd mnozina miuze obsahovat nejvyse jednu trojici, jejiz tieti slozka je empty
nebo terminal. Kazda uplna polozka A — a. ma charakteristiku ([A], o, empty),
kazda polozka A — «.f, v niz je napravo od tecky terminal, mé charakteristi-
ku ([A], o, terminal). Proto kazda mnozina poloZek se souvislou charakteristikou
muze zahrnovat nejvyse jednu tplnou polozku a pokud ji zahrnuje, pak jiz neob-
sahuje zadnou polozku s terminalem napravo od tecky.

Kazda mnozina () tedy spliuje druhou a tieti podminku definice LR(0)-
gramatiky a Gy je LR(0)-gramatika. O

3.2 Prefixové korektni mon-red-automast

Predpokladejme, ze M je monotonni redukéni automat. Rikdme, ze M je prefixrové
korektni, jestlize pro libovolné slovo u € X3, a redukéni posloupnost n plati
nasledujici implikace:

o (sa,u) € Sy = Fv ey tuve L(M)
Or(Sn,u) =RED(n) = Jv € X3, uv € L(M)
Oy (Sa,u») =RED(n) = u € L(M)

Prvni dvé implikace tikaji, ze libovolné slovo u nad abecedou X,;, pres které
automat M presune svou pracovni hlavu a ptitom pievede svou fidici jednotku
7 pocatecniho stavu s); do libovolného nekoncového nebo redukéniho stavu, je
prefixem néjakého slova jazyka L(M).

Treti implikace tvrdi, ze libovolné slovo v nad abecedou X,;, pres které auto-
mat M presune svou pracovni hlavu z poc¢ate¢niho stavu s, za nim jesté prekroci
pravy omezovac » a pritom prevede svou fidici jednotku do libovolného reduké-

.....

muze automat potiebovat jesté nékolik dalsich etap.

Véta 3.2.1. Ke kazdému mon-red-automatu lze zkonstruovat ekvivalentni prefi-
zove korektni mon-red-automat.
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Diikaz. Predpokladejme, ze M je mon-red-automat. K automatu M nejprve se-
strojime LR(0)-gramatiku G'5;. Tu vyuzijeme pii konstrukei redukéniho automatu
M'. Nakonec ukazeme, 7e M’ je monotonni, prefixové korektni a ekvivalentni s pu-
vodnim redukénim automatem M.

Konstrukce redukéniho automatu M’'. Konstrukce redukéniho automatu M’ pii-
pomina konstrukei polozkového automatu pro gramatiku G;. Nekoncovymi stavy
automatu M’ budou, stejné jako u polozkového automatu, mnoziny polozek této
gramatiky. Nad libovolnym slovem nas ale budou zajimat jen prechody, které by
u polozkového automatu gramatiky G, vedly do prvniho stavu,

e ktery obsahuje tiplnou polozku nebo
e ze kterého nelze piejit pres snimany terminal do dalstho stavu.

Tyto prechody odpovidaji presunu pies terminaly generované prvni maximéalni
neterminalovou cestou derivac¢niho stromu gramatiky G;.
7 definice gramatiky G, plyne, Ze obsahuje jen pravidla nasledujicich typu

X —saYZ X =YZ
X —aY X =Y
X —a X = A

a na prvni maximalni neterminalové cesté libovolného deriva¢niho stromu gra-
matiky G, jsou pouzitd jen pravidla typi uvedenych v prvnim sloupci, tedy
s pravou stranou zacinajici terminélem. Posledni pravidlo pouzité na prvni maxi-
malni neterminalové cesté libovolného deriva¢niho stromu gramatiky G, je tedy
typu X — a a prvni uplna polozka, na kterou polozkovy automat narazi, je tim
padem typu X — a.. Proto budeme stavy redukéniho automatu M’ konstruovat
jen z nasledujicich typt polozek

X —.aYZ X —a.YZ
X = .aY X —a.Y
X —.a X —a.

a prechody mezi mnozinami polozek omezime jen na prechody pies terminélni
symboly.

Nejprve pro libovolnd u € ¥}, a a € Xy U {«,»} zkonstruujeme mnoziny
polozek

IN)={S = .«y|S— «ye€ P},
Iua) ={X wa.a| X - .aae€l(u)}
U{Y - .08 | X —.aYyel(u)aYy = bp € P},

kde S je pocatec¢ni neterminél gramatiky G,;. Uvedené mnoziny polozek ziskidme
stejnym postupem, jakym se v klasické teorii k libovolné LR(0)-gramatice kon-
struuje polozkovy automat. Uvazujeme ale jen polozky vySe uvedenych typu. Nase
mnoziny polozek jsou tedy podmnozinami mnozin polozek, které jsou stavy kla-
sického polozkového automatu, a tudiz neobsahuji zadny konflikt shift/reduce ani
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reduce/reduce. Nekoncovymi stavy redukéniho automatu M’ jsou v8echny zkon-
struované mnoziny polozek kromé 7(\) a mnozin obsahujicich pouze tplnou po-
lozku. Jeho pocéatednim stavem je mnozina [(«). Redukénimi koncovymi stavy
jsou v8echny RED(n), pro které existuje uplna polozka X — a. gramatiky G(M")
a X = (a,RED(n), A\,RED(n), A). Pfechodovou funkci definujeme takto:

(RED(n), je-li I(ua) ={X —a.}a
X = (a,RED(n), A\,RED(n), A) pro néjaké n,

ACC, je-lia=», I(u») ={X —».} a
farr (I(u), a) = X = (»,ACC, \, ACC, \),

ERR, je-li I(ua) =0,

I(ua), jinak.

\

FEkvivalence automati M' a M. Ziejmé je «L(M)» = L(G)s). Ukadzeme, ze
L(Gpr) = «L(M')».

Predpokladejme, 7e «w» € L(Gyr) a T je deriva¢ni strom gramatiky G, ktery
dava «w». Indukei podle po¢tu maximalnich neterminalovych cest ve stromu 7T
dokadzeme, ze w € L(M").

Pokud strom 7 obsahuje pouze jednu maximalni neterminédlovou cestu, pak
I(«w») ={X —».} a X = (»,ACC, A\, ACC, \), takze 0}, (I(«), w») = ACC a tedy
w € L(M").

Predpokladejme, ze tvrzeni plati pro vSechny deriva¢ni stromy gramatiky G,
s nejvyse p maximalnimi netermindlovymi cestami. Dokazeme, 7ze pak platii pro
deriva¢ni stromy s p+ 1 maximélnimi netermindlovymi cestami. Je-li 7 derivacni
strom s p + 1 maximalnimi neterminalovymi cestami, ktery dava slovo «w», pak
podle tvrzeni je R(T) strom s p maximalnimi neterminalovymi cestami,
ktery dava slovo «w’» takové, ze «w» =)y «w’». Podle indukéniho predpokladu
w' € L(M'). Pro n&jaky prefix «ua slova «w» je tedy &3,(syr,ua) = RED(n),
kde I(«ua) = {X — a.} a X = (a,RED(n), \,RED(n), \), takze &}, (I(«u),a) =
RED(n), «w» =y «w'» a tedy w € L(M').

Obréacenou inkluzi («L(M')» C L(Gy)) dokdzeme podobnym zptisobem in-
dukei podle poctu etap redukéni analyzy slova «w» automatem M’ s vyuzitim

tvrzeni B.1.31

Prefizovd korektnost. Predpokladejme nejprve, ze se automat M’ piesune z po-
cateéniho stavu I(«) pres prefix u € X3, slova wy do stavu I(«u), formalné

O (I(«),u) = I(«u).

To znamend, ze z mnozin I(«), ..., I(«u) lze po fadé vybrat polozky uvedené
nize v levém sloupci a pouzit je v derivaci podle gramatiky G, uvedené v pravém
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sloupci

S-)«.Sl’}/l S:><<51’71
S1 — ay .52 = «ay S92 72M
Sk — Ak » Sk-i—l Vie+1 = L ay...a Sk-l—l/yk—kl Ve - Y2 V1,
—— ———
u Y

kde a; ...ar = u. Protoze je gramatika G, redukovand, 1ze v8echny neterminély
V Ski1Vke1 7y prepsat na néjaky terminalni fetézce, takze u je prefixem néjakého
slova z L(M).

Dalsi moznosti je, ze 6},,(I(«),u) = RED(n) pro néjakou redukéni posloupnost
n. Potom I(«u) = {X — ay.}, kde X = (ax,RED(n), \,RED(n), \). Posledni
polozku Sy, — ay . Ski17Vk+1 V seznamu vyse stac¢i nahradit iplnou polozkou S —
ay . a dostaneme derivaci S = ~«u~y. Je-li ax # », pak u je prefixem né&jakého
slova jazyka L(M). Je-li ar = », pak v =, = A (jinak by gramatika G, generovala
slovo mimo «X%,») au € L(M)».

Monotonie. Piedpokladejme, zZe automat M’ se piesune ze stavu [ («) pies prefix

uv slova wy do stavu RED(n) € Fyy, |v] = |n|, a ze slovo u se sklada ze symboli
ai, ..., ax € 3y aslovo v ze symbola agiq, ..., _1 € Xy, ap € XpyU{»}. Stejné
jako v ditkazu prefixové korektnosti i nyni muzeme z mnozin I(«), ..., I(«uv)

vybrat polozky uvedené ve sloupci vlevo a jejich pravidla pak pouzit v odvozeni
uvedené ve sloupci vpravo:

S —«.51m S=«Sm
S1 — a1 . S22 = «a1 S272m
Sk—1 = Qg1 - Sk Vi = «ay... Q1 Sk V- V2N
Sk—>ak.5k+1X1 = K a1...0_1 0k Sk+1X0’}/k...’)/2’)/1
~—_—— ——
u v
Sk+1 = Qg1 - Sht2 = «Uapy1 Spr2 XoY
S —ap. = KU Ay -1 ap Xgy = «uv Xoy
—_——
v

Protoze G je redukovand, lze z X, odvodit néjaky terminalni fetézec. Pied-
pokladejme, 7e v/n = by ...b,. Z definice gramatiky Gj; plyne, 7e néjaké jeji
neterminaly X, Xo, ..., X,, obsahuji ve své prvni slozce po radé symboly by, bo,
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.., by, a gramatika obsahuje néasledujici pravidla

Sk — ag Sk—f—l XO Sk = Xé\

Xo = X171 X0 = ap X7
X1 — Xo7, X7 = b1 X5 7
Xy — X3, X5 — by X34
X — X;>L — b Y’

Rovnost netermindlit S, a X spolu existenci pravidel uvedenych ve druhém
sloupci plyne z implikaci (3.2)), (B3) a (34) na strané B3l Tato pravidla umoznuji
automatu M’ prechod ze stavu I(«u) pres slovo v/n = bibs . . . by, do nekoncového
stavu I («uv/n) nebo do néjakého koncového stavu. Redukéni automat M’ je tedy
monotonni. 0

Piiklad 3.2.2. Konstrukci prefixové korektniho mon-red-automatu predvedeme
pro mon-red-automat M rozpoznéavajici jazyk jednoduchych aritmetickych vyra-
zu. Jeho piechodovou funkci jsme definovali v tabulce [[LI] na strand Tento
automat neni prefixové korektni, protoze po presunu pies prefix

a(+a)'+a)

neskon¢i v zamitajicim koncovém stavu ERR, ale redukuje posledni podslovo +a.
Prefixové korektni mon-red-automat M’ rozpoznavajici stejny jazyk jako M zis-
kdme tak, Ze postupné vytvoiime mnoziny polozek uvedené v prvnim sloupci
tabulky B.2l Piechodova funkce zkonstruovaného prefixové korektniho mon-red-
automatu M’ je v tabulce Tento automat jiz libovolné slovo zac¢inajici neko-
rektnim prefixem a(+a)"+a) zamitne v jediné etapé.

3.3 Stavové minimalni red-automat

V této podkapitole ukdzeme, jak minimalizovat mnozinu koncovych i nekoncovych
stavii libovolného redukéniho automatu pii zachovani zptisobu ukonceni jeho etap
(akceptace, zamitnuti, redukce) i mista v pracovnim seznamu, kde k ukonceni
etapy dojde. V pripadé redukce pracovniho seznamu bude zachovana i redukéni
posloupnost urc¢ujici polozky seznamu k odstranéni.

Dosazitelné stavy. Predpokladejme, ze M je libovolny redukéni automat a
s € Sy U Fyy je jeho libovolny stav. Stav s oznac¢ime za dosaZitelny, jestlize se
automat M v néjaké etapé presune do tohoto stavu ze svého pocate¢niho stavu
sy pres néjakeé slovo w € (X U {»})*, tedy

Jw e (X U{»})" 0y (sp,w) = s.
Stav, ktery neni dosazitelny, nazyvame nedosazitelny.

Véta 3.3.1. K libovolnému redukcnimu automatu lze sestrojit ekvivalentni auto-
mat, jehoZ vSechny stavy jsou dosaZitelné.
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mnozina polozek

H nésledujici mnozina polozek

I(\) So — .« S10 | - «Sa3 5 I(«)
I(«) So — «.S10 | «.S23 S,
Sip — -aS1 | .aS1y S, || I(«a)
Sag — « (S5 | . (Sa3.S24 || 1(«()
I(«a) Sio — a.S1 | a. S S,
Siy — .+ S18 | .+ 523 S5, || I(«at)
S — > I(«a»)
](((() 523 — (-525 | (-523 3247
525 — .aS:), | .a513 527, ](«(a)
Sog =« (Sas |« (Sa3 54 || 1(«()
I(«a+) S1g = +.518 | +..523 S,
Slg — .aS7 | .a514 SQQ, I(<<a+a)
Soz — . (Sos | . (S35 || 1(«()
I(«a) S = ».
I(«(a) 525 — a.Sg | a.513 527,
Si3 — .+ S17 | .+ 523 515, || [(«(at)
Sy —.) I(«(2))
I(«a+a) | Sig—a.S7|a.S S,
Sy = -+ 518 | -+ 523 516, || [(«a+)
Sz — o» I(«a+ay)
I(«(a+) Si3 — +.517 | +. 523 515,
Siz — .aS5 | .aS135:;, || [(«(ata)
Saz =« (Sas |« (Sa3 524 || 1(«()
I(«(a)) Sy — (.
I(«(ata) | Si7 —a.S5]a. S35,
513 — .+Sl7 | .+523 516, ](<<(a+)
Sy —.) I(«(a+a))
I(«(ata)) | S5 — ).

Tabulka 3.2: Mnoziny polozek.

S| E D >

= I(«) I(«a) ERR I(«() | ERR ERR
I(«a) ERR I(«a+) | ERR | ERR ACC
I(«() I(«(a) ERR I(«() | ERR ERR
I(«a+) I(«a+a) | ERR I(«() | ERR ERR
I(«(a) ERR I(«(a+) | ERR | RED(101) | ERR
I(«a+a) || ERR I(«a+) |ERR | ERR RED(110)
I(«(a+) || I(«(a+ta) | ERR I(«() | ERR ERR
I(«(a+a) || ERR I(«(a+) | ERR | RED(110) | ERR

Tabulka 3.3: Pfechodova tabulka.
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Diikaz. Na redukéni automat se mizeme divat jako na koneény automat s abe-
cedou ¥ U {»}, mnozinou stavi Sy U Fj; U {RED}, pocCateénim stavem sy,
mnozinou koncovych stavu F); a piechodovou funkci d,,. Z teorie kone¢nych au-
tomati tak mizeme pievzit konstrukci koneéného automatu obsahujictho pouze
dosazitelné stavy. O

Relace ~ a etapovéa ekvivalence. Necht M a M’ jsou libovolné dva reduké¢ni
automaty se stejnou vstupni abecedou ¥,; = ;7. Mezi mnozinami nekoncovych
stavi Sy a Sy téchto automatu zavedeme relaci ~ C Sy X Syp. f{ikéme, 7e
nekoncovy stav s € Sy, automatu M je v relaci ~ s nekoncovym stavem s’ € Sy
automatu M’, a piseme

s~ s,

jestlize pro libovolné slovo w € (Xy; U {»})* plati nasledujici implikace:
(03/(s,w) € Fay mnebo &4 (s,w) € Far ) = &3,(s,w) = 83y (s', w)

Je-li M = M’, pak relace ~ je ekvivalenci na mnoziné nekoncovych stavi Sy,
automatu M. Nekoncové stavy, jez jsou spolu v relaci ~ nazveme etapove ekviva-
lentnimi. Stejné nazveme i redukéni automaty, jejichz pocatecni stavy jsou v re-
laci ~. Pro dva etapové ekvivalentni reduk¢ni automaty plati, ze libovolné slovo
bud oba pfijmou, nebo oba zamitnou, nebo oba redukuji, a to ve vSech t¥ech
piipadech na stejném misté pracovniho seznamu a v piipadé redukce i podle stej-
né redukéni posloupnosti. Libovolné dva etapové ekvivalentni redukéni automaty
jsou tedy zfejmé i silné ekvivalentniﬁ a naopak. Protoze etapova ekvivalence i
silna ekvivalence pojmenovavaji stejny jev, budeme déle pouzivat jen pojem silné
ekvivalence.

Stavova minimalita. Necht M je libovolny redukéni automat. Automat M je
stavove minimdalni, jestlize

e vSechny jeho stavy jsou dosazitelné a
e 74dné dva jeho rizné nekoncové stavy nejsou ekvivalentni.
Redukéni automat M’ nazveme reduktem redukéniho automatu M, jestlize
e M’ je silné ekvivalentni s M a
e M’ je stavové minimalni.
Véta 3.3.2. K libovolnému redukcénimu automatu lze sestrojit jeho redukt.

Diikaz. Necht M je redukéni automat. Ukazeme, jak k automatu M sestrojit jeho
redukt M.

Ulohu sestrojit redukt redukéniho automatu pfevedeme na tlohu sestrojit
redukt Mooreova stroje, kterd je jiz vytreSena v literatufe zabyvajici se teorii
konec¢nych automatu a konecné stavovych prevodniku.

Na redukéni automat se muzeme divat jako na kone¢ny automat rozsireny o
moznost redukovat pracovni seznam. Redukéni automat M pocitd nad slovem

3Silnou ekvivalenci jsme definovali na strané [21

68



obsazenym v pracovnim seznamu piechodovou funkci pomoci které urcéi, zda a
kde slovo prijmout, zamitnout nebo redukovat, a v ptripadé redukce i jak ho
redukovat. Mooretv stroj je v zasadé také konecnym automatem rozsifenym o
znackovani vstupniho slova. Nad vstupnim slovem rovnéz pocita prechodovou
funkci a na zékladé jeji hodnoty prubézné znackuje vstupni slovo. Redukt A’
Mooreova stroje A je ,stavové minimalni“ stroj, ktery libovolné slovo oznackuje
stejné jako puvodni stroj A. Jde tedy o to pro redukéni automat M navrhnout
Mooreuv stroj A, ktery svou znackovaci funkei ve vstupnim slové uréi zda a kde
ho piijmout, zamitnout nebo redukovat (a jak ho redukovat) stejné jako redukéni
automat M. Potom ke stroji A sestrojime jeho redukt A’ (se stejnym chovanim
jako A) a ten nakonec pievedeme zpét na redukéni automat M’. Nas postup bude
tedy néasledujict:

1. Redukéni automat M prevedeme na Mooreuv stroj A.
2. Sestrojime redukt A’ Mooreova stroje A.
3. Redukt A’ prevedeme zpét na redukéni automat M.

Mooreiiv stroj A sestrojime nasledujicim zpiusobem: Mnozinou S, jeho stavi je
mnozina vSech koncovych a nekoncovych stavii automatu M a pomocného stavu
RED. Pocatecni stav s4 se shoduje s poc¢ateénim stavem s,; redukéniho automatu.
Vstupni abeceda X 4 je tvoiend abecedou X, automatu M a pravym omezovacem
». Vystupni abeceda I' 4 se sklada z poc¢atecniho stavu s,;, vSech koncovych stavi
automatu M a pomocného symbolu RED. Jeho piechodova funkce 64 je totozné
se zobecnénou piechodovou funkci d,; redukéniho automatu M. Jeho znackovaci
funkce 4 libovolny nekoncovy stav automatu M oznackuje pocateénim stavem
automatu M a libovolny koncovy nebo pomocny stav automatu M oznackuje
sebou samym.

Sa = Sy U Fy U {RED}

SA = Sy
Yo=Yy U{»}

'y = Fy U{RED} U {sy}
da=0m

sy, je-lis € Sy
pa(s) = L
s, jelis e Fy U{RED}

K takto definovanému Mooreovu stroji A sestrojime jeho redukt A’ s piecho-
dovou funkei 64/ a znackovaci funkei pa konstrukei uvedenou napiiklad v [15].

Nakonec od reduktu A’ prejdeme zpét k redukénimu automatu M’. Jeho abe-
ceda se shoduje s abecedou puvodniho redukéniho automatu M. Mnozina jeho
stavii Sy je tvorena pravé viemi stavy stroje A’ oznackovanymi poc¢atednim sta-
vem sy, puvodniho redukéniho automatu M. Mnozinou jeho koncovych stavi je
obor hodnot znac¢kovaci funkce py reduktu A’ bez s); a bez pomocného stavu
RED. Hodnota ptechodové funkce f);s vysledného automatu M’ pro stav s € Sy a
symbol a € ¥ U{»} je rovna stavu s = d 4/ (s, a), pokud pa(s") = sy puvodniho
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automatu M, jinak je rovna pa/(s’).

EM’ = ZA’\{»} = EA\{»} = EM

Swr = {s | par(s) = su}

Sy = SA =S4 = Spm

Fyp={se€Fy|3seSa:s=pa(s)}
fM/<Saa’) = {

/

s, je-li 8 = da(s,a) € Sy
[LA/(S,), je—li s = 5,4/(8, (l) g SM/
Nyni neni t&zké nahlédnout, 7e zkonstruovany redukéni automat M’ je reduk-

tem automatu M.
Silna ekvivalence redukénich automatu M a M’ plyne z nasledujicich fakti:

1. Mnozina F)y koncovych stavu redukcéniho automatu M’ obsahuje préavée
vSechny dosazitelné koncové stavy redukéniho automatu M.

2. Pocatecni stav s, Mooreova stroje A’ je behavioralné ekvivalentni s poc¢a-
te¢nim stavem s, Mooreova stroje A.

Pro libovolné slovo w € 3, U X% ,» a dosazitelny redukéni koncovy stav RED(n)
redukéniho automatu M tedy plati nasledujici ekvivalence:

Oy (Sp, w) =RED(n) <—

piar (6% (sar,w)) = RED(n) <=

114 (6% (s, w)) =RED(n) <=
Oy (Sam,w) = RED(n)

Stejné ekvivalence ziejmé plati, kdyz redukéni koncovy stav RED(n) nahradime
piijimajicim resp. zamitajicim koncovym stavem ACC resp. ERR.

Stavova minimalita automatu M’ piimo plyne z redukovanosti Mooreova stro-
je A" a z postupu, kterym jsme ze stroje A’ ziskali automat M.

Redukéni automat M’ je tedy reduktem redukéniho automatu M. O

Abychom mohli porovnavat mnoziny stavu silné ekvivalentnich redukénich
automati, zavedeme mezi nimi isomorfismus — vzajemné jednoznac¢né zobrazeni
mnozin jejich stavu, které respektuje jejich prechodové funkce i zptsoby ukonceni
etap. Prijimajici koncovy stav ACC zobrazuje na ACC, zamitajici koncovy stav ERR
zobrazuje na ERR a kazdy redukéni koncovy stav RED(n) zobrazuje na redukéni
stav se stejnou reduk¢éni posloupnosti. Nad mnozinou koncovych stavi je tedy
identitou.

Rikéme, 7e redukéni automaty M a M’ se stejnou abecedou X, = Xy jsou
isomorfni, jestlize existuje vzajemné jednoznaCné zobrazeni h mezi mnozinami
Sy U Fiyp a Sy U Fiyp jejich koncovych i nekoncovych stavii,

h:SyUFy — Sy U Fy,
pro které zaroven plati nasledujici podminky:

e pro libovolny koncovy stav s € Fi je h(s) = s,
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e pro libovolny nekoncovy stav s € Sy, symbol a € ¥, U{»} a koncovy nebo
nekoncovy stav s’ € Sy U Fiy je

on(s,a) =, pravé kdyz Oy (h(s),a) = h(s').

Véta 3.3.3. Libovolné dva redukty téhoz redukcniho automatu jsou isomorfni.

Tuto vétu lze ziejmé dokazat modifikaci ditkazu stejné véty pro Mooreovy
stroje.

Diisledek 3.3.4. deng redukcni automat nemd méné stavi neZ jeho redukt.

3.4 Shrnuti

V této kapitole jsme ukazali, jak k libovolnému monoténnimu redukénimu au-
tomatu sestrojit ekvivalentni LR(0)-gramatiku. Tu jsme vyuzili pii konstrukci
ekvivalentniho prefixové korektniho mon-red-automatu. Dale jsme ukazali, jak
k libovolnému redukénimu automatu (monotonnie neni v tomto piipadé nutna)
sestrojit silné ekvivalentni redukéni automat s minimalni mnozinou koncovych i
nekoncovych stavu. Silnéa ekvivalence zarucuje, ze konstrukce stavové minimalni-
ho redukéniho automatu zachovava jak prefixovou korektnost, tak i monotonii.
Pokud tedy k mon-red-automatu M nejprve zkonstruujeme ekvivalentni prefixové
korektni mon-red-automat M’ a k nému pak silné ekvivalentni stavové miniméaln{
redukéni automat M”, mame jistotu, ze M"” zustane prefixové korektni i mono-
tonni.
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Zaver

Jednim ze zaméru predlozené prace bylo teoreticky podlozit znamou, ¢asto prak-
ticky pouzivanou metodu zotaveni, tzv. metodu panického médu. Az doposud
jsme k tomuto ucelu pouzivali pojem hlavickovych symbolu (¢i hlavicek), a pa-
nicky mod byl modelovan riznymi typy automati. Z praci zabyvajicimi se hla-
vickami je této praci nejblizsi publikace [26], kde je uveden svou podstatou velmi
specialni piipad metody predstavené ve druhé kapitole této prace, anglicky po-
psané téz v [28]. Detailngjsi souvislosti mezi témito dvéma metodami a dal$imi
metodami zaloZenymi na jiném pojeti syntaktickych chyb nez v [28] planujeme
popsat v blizké budoucnosti. Metodu popsanou v [28|, vzhledem k jeji univerzal-
nosti pro celou t¥idu deterministickych bezkontextovych jazyki, povazujeme za
vhodné vychodisko pro dalsi vyzkum v této oblasti.

Jedno z moznych novych pojeti syntaktickych chyb je naznaceno ve dru-
hé priloze k této praci, kterou citujeme jako [27]. Pracuje se tam s pojmem
,pumpovacich nekonzistenci“. Takové nekonzistence lze jednoduse a jednoznacné
opravovat a jejich opravou lze napiiklad spojovat dvé sousedici nekorektni jadra
v jediny korektni tsek.

Definice pumpovacich (ne)konzistenci lze ptirozené zesilit tak, ze pro metody
lokalizce chyb zalozené na tomto pojmu nebude nutné predpokladat monotonii a
prefixovou korektnost. Timto smérem by se mél ubirat v nebliz$i dobé nas dalsi
vyzkum.
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