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ÚvodTato prá
e se zabývá reduk£ními automaty, jeji
h normaliza
emi a vyuºitím prorobustní analýzu a lokaliza
i syntakti
ký
h 
hyb vzhledem k formálním jazyk·mze t°ídy DCFL deterministi
ký
h bezkontextový
h jazyk·.Reduk£ní automat vy
hází z automatu restartova
ího. Ten v ro
e 1995 zavedliJan£ar, Mráz, Plátek a Vogel v £lánku [11℄ jako za°ízení vhodné pro popis syntaxejak formální
h, tak i p°irozený
h jazyk·. Hlavním výsledkem zmín¥ného £lánku je
harakteriza
e t°ídy DCFL pomo
í deterministi
ký
h monotónní
h restartova
í
hautomat·.Restartova
í automat provádí reduk£ní analýzu slova obsaºeného v pra
ovnímseznamu. Postupn¥ ho zkra
uje, p°i£emº za
hovává jeho 
hybnost a (u deter-ministi
ké verze automatu) i jeho bez
hybnost. V p·vodní de�ni
i je zkra
ováníslova v seznamu uskute£¬ováno p°episováním n¥jakého jeho podslova omezené ve-likosti na podslovo krat²í, vzniklé z p·vodního vyne
háním n¥který
h symbol·.Tento základní zp·sob zkra
ování je v pozd¥j²í
h verzí
h restartova
ího automa-tu roz²í°en na p°episování omezeného podslova analyzovaného slova libovolným,krat²ím podslovem. V jednodu²²í verzi se pouºívají pouze symboly vstupní abe
e-dy, v obe
n¥j²í verzi je dovoleno pra
ovat i se symboly pomo
né abe
edy. Kaºdézkrá
ení bezprost°edn¥ následuje vykonání opera
e restart. S touto opera
í p°i²lipoprvé Kubo¬ s Plátkem v £lánku [13℄ roku 1994, tedy rok p°ed p°edstavením re-startova
ího automatu, v rám
i návrhu za°ízení vhodného pro grammar-
he
kingp°irozený
h jazyk· s volným slovosledem.Teorie restartova
í
h automat· byla dále rozvíjena nap°íklad v £lán
í
h [10℄,[12℄, [16℄, [17℄ nebo [18℄. V £lánku [10℄ Jan£ar, Mráz, Plátek, Pro
házka a Vo-gel prov¥°ují výpo£etní sílu n¥kolika typ· restartova
í
h automat· a porovnávajíje s (deterministi
kými) bezkontextovými jazyky. Diskutují také vztah mezi re-startova
ími automaty a Mar
usovými kontextuálními gramatikami a zavád¥jít°ídu kontextuální
h gramatik 
harakterizovanou normálními restartova
ími au-tomaty. Stejní auto°i v £lánku [12℄ upou²t¥jí od omezení velikosti podslova, zekterého automat odstra¬uje symboly. T°ídu jazyk· rozpoznávaný
h novým ty-pem automat·, tzv. vypou²t¥jí
ími automaty (angl. deleting automata), zasazujído Chomského hierar
hie oboha
ené o t°ídy jazyk· rozpoznávaný
h restartova
í-mi automaty s r·znými omezeními (determinismus nebo monotonie). Porovnánívypou²t¥jí
í
h automat· s Mar
usovými gramatikami obsahuje £lánek [16℄ odMráze, Plátka a Pro
házky. Podobnou problematikou se zabývá i [17℄ nebo [18℄.Reduk£ní automat jako modi�ka
e restartova
ího automatu se poprvé objevujev [25℄. Od restartova
ího automatu se odli²uje3



• expli
itním ur£ením odstra¬ovaný
h poloºek pra
ovního seznamu,
• p°esunem obsahu výhledového okna do stavu °ídí
í jednotky.Expli
itní ur£ení odstra¬ovaný
h poloºek pra
ovního seznamu relativn¥ vzhledemk poloze pra
ovní hlavy automatu je nezbytné pro p°esné ur£ení místa 
hybyv analyzovaném slov¥. P°esun obsahu výhledového okna do stavu °ídí
í jednotkyreduk£ního automatu umoº¬uje následují
í t°i pohledy na reduk£ní automat:
• reduk£ní automat jako kone£ný automat rozpoznávají
í (regulární) jazykp°ímo (bez reduk
í) ak
eptovatelný
h slov,
• reduk£ní automat jako kone£ný p°evodník de�nují
í binární rela
i reduk
e,
• reduk£ní automat jako ak
eptor modelují
í reduk£ní analýzu i s vlastnostíza
hování 
hybnosti a bez
hybnosti postupn¥ redukovaného °et¥z
e.Uvedené pohledy v této prá
i vyuºíváme p°i p°ebírání te
hnik a normaliza
í navr-ºený
h v klasi
ké teorii automat· a formální
h jazyk· a teorii p°ekladu (minima-liza
e Moorova stroje, konstruk
e poloºkového automatu k dané LR(0)-gramati
e,konstruk
e pre�xov¥ korektního zásobníkového automatu).Pro usnadn¥ní orienta
e £tená°e v následují
ím textu nyní stru£n¥ popí²emeobsah kaºdé ze t°í kapitol, ze který
h se tato prá
e skládá.První kapitola de�nuje reduk£ní automat a zavádí aparát pro popis jeho vý-po£t· a jeji
h £len¥ní do etap � £ástí výpo£tu korespondují
í
h s reduk
emi slovav pra
ovním seznamu. P°es etapy výpo£tu se tak dostáváme k reduk£ní analýze.V jejím záv¥ru ukazujeme r·zné zp·soby reprezenta
e reduk£ní
h automat·.Ve druhé kapitole navrhujeme metodu robustní reduk£ní analýzy 
hybný
hslov pro libovolný deterministi
ký jazyk zadaný normovaným monotónním re-duk£ním automatem. Normovaným monotónním reduk£ním automatem 
hápemelibovolný monotónní reduk£ní automat, který p°ijímá neprázdný jazyk, je pre�-xov¥ korektní a stavov¥ minimální. Konstruk
i normovaného automatu k libovol-nému monotónnímu reduk£nímu automatu uvádíme ve t°etí kapitole. Robustníanalyzátor, kterým navrhovanou metodu implementujeme, p°e£te b¥hem analýzy
elé vstupní slovo a lokalizuje v n¥m 
hyby ur£itý
h typ·. Detekovanými typy
hyb jsou pre�xová a postpre�xové nekorektnosti, které de�nujeme v téºe ka-pitole. B¥hem analýzy robustní analyzátor vkládá do vstupního slova pomo
nésymboly. Dva z t¥
hto symbol· jsou zna£ky, kterými analyzátor ve slov¥ vymezujezaru£ené (nezavle£ené) 
hyby, zaru£en¥ bez
hybná podslova a místa reduk£ní
hkon�ikt· (podslova, která jsou v r·zný
h slove
h redukována r·zným zp·sobem amají tedy nejednozna£nou syntakti
kou strukturu). Rovn¥º ukazujeme, ºe navr-hovanou metodu lze implementovat deterministi
kým zásobníkovým p°evodníkemv lineárním £ase vzhledem k dél
e vstupního slova.Pre�xové a postpre�xové nekorektnosti vy
házejí z neopravují
ího zotavení zesyntakti
ký
h 
hyb, které roku 1985 publikoval Ri
hter v £lánku [29℄. Tento £lánekpopisoval v obe
né rovin¥ vymezení maximální
h korektní
h podslov v analyzo-vaném slov¥, ov²em bez konkrétní implementa
e pro obvyklé t°ídy formální
h ja-zyk·. Implementa
i Ri
hterovy metody pro spe
iální podt°ídu deterministi
ký
h4



jazyk· (generovaný
h gramatikami s (1-1) omezeným kontextem) publikoval Cor-ma
k roku 1989 v £lánku [3℄. S jistým odstupem na Ri
hterovu a Corma
kovuprá
i navázali Deudekom s Grunem a Kooimanem (viz [6℄ a [7℄), kte°í Ri
hterovumetodu zotavení z 
hyb pouºili pro °e²ení 
hybový
h stav· LLgen analyzátoru.Ri
hter·v kon
ept vymezení maximální
h souvislý
h korektní
h podslov resp.minimální
h souvislý
h nekorektní
h podslov pouºil i autor této prá
e v de�ni-
í
h pojm· korektního jádra a jednodu
hé syntakti
ké 
hyby uvedený
h v jehodiplomové prá
i [23℄ z roku 1994. Z minimální
h souvislý
h nekorektní
h pod-slov byla odvozena je²t¥ krat²í �nesouvislá� nekorektní podslova odstran¥ním(z hlediska nekorektnosti �zbyte£ný
h�) symbol·. Tím se do²lo ke kone£n¥ mno-ha �základním� syntakti
kým 
hybám daného jazyka. Tyto typy 
hyb sloºené zesymbol· leºí
í
h na r·zný
h, od sebe vzdálený
h pozi
í
h p·vodního analyzova-ného slova jsou významné pro p°irozené jazyky s volným slovosledem, jakým jenap°íklad £e²tina. Ná² sou£asný text ov²em rozvíjí tu £ást diplomové prá
e, kteráse zabývá �souvislými� variantami 
hyb.T°etí kapitola se zabývá normaliza
í monotónní
h reduk£ní
h automat·.Ukazuje, jak k libovolnému monotónnímu reduk£nímu automatu sestrojit LR(0)-gramatiku generují
í práv¥ jazyk rozpoznávaný daným automatem. Tuto grama-tiku následn¥ vyuºíváme ke konstruk
i ekvivalentního pre�xov¥ korektního mo-notónního reduk£ního automatu. Nakone
 je²t¥ p°edvádíme, jak minimalizovatmnoºinu stav· libovolného reduk£ního automatu. P°i minimaliza
i stav· do
há-zí i k odstran¥ní v²e
h nedosaºitelný
h stav·. Jeji
h absen
e nám posta£uje kekonstruk
i postpre�xového robustního analyzátoru, kterou popisujeme ve druhékapitole.Na²ím hlavním tématem je tedy reduk£ní analýza a robustní reduk£ní analýza.Tento lingvisti
ký pohled p°ebíráme do jiné oblasti, a si
e do oblasti syntakti
-ké analýzy formální
h jazyk· zadaný
h normovanými monotónními reduk£nímiautomaty. Tyto automaty ov²em, na rozdíl od za°ízení pouºívaný
h v po£íta£o-vé lingvisti
e, nepouºívají ºádné kategorie ani pomo
né symboly, pra
ují p°ímona vstupni
h slove
h tvo°ený
h symboly kone£né vstupní abe
edy. Poznamenej-me, ºe reduk£ní analýza je jednou z lingvisti
ký
h metod, kterou rozvíjí JarmilaPanevová se svými ºáky. P°íklad jejího pouºití nalezneme v [19℄.
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Kapitola 1Reduk£ní automatReduk£ní automat, stejn¥ jako jeho p°ed
h·d
e, automat restartova
í, je za°íze-ní vhodné pro popis syntaxe jak formální
h, tak i p°irozený
h jazyk·. Vy
házíz p°edstavy reduk£ní analýzy, tj. postupného zkra
ování analyzovaného °et¥z-
e, které za
hovává jeho 
hybnost i jeho bez
hybnost1. Jak je vid¥t na p°íkladureduk£ní analýzy aritmeti
kého výrazu a + ( ( a ) + a ), je postupné zkra
ovánívstupního °et¥z
e za
hovávají
í 
hybnost i bez
hybnost pom¥rn¥ p°irozené.a + ( ( a ) + a )( ( a ) + a )( a + a )( a )aV této prá
i se budeme zabývat monotónními reduk£ními automaty. Ty totiºrozpoznávají práv¥ deterministi
ké bezkontextové jazyky, o které nám p·jde p°e-dev²ím.1.1 De�ni
e a základní vlastnostiReduk£ní automat si m·ºeme p°edstavit jako ºáka, který provádí v¥tný rozbor.�ák £te zadanou v¥tu zleva doprava, jedno slovo po druhém, a aby se ve v¥t¥neztratil, ukazuje si v ní prstem. O p°e£tené £ásti v¥ty si d¥lá poznámky na kuspapíru. Postupuje p°i tom takto:1. P°esune sv·j ukazovák nad dal²í, dosud nep°e£tené slovo.2. P°e£te si poznámku na kusu papíru a slovo, na které si ve v¥t¥ ukazuje, ap°epí²e podle ni
h sv·j poznámkový papír.3. Podle nové poznámky na svém kusu papíru bu¤ £te v¥tu dále doprava, nebov¥tu prohlásí za bez
hybnou nebo za 
hybnou, nebo v¥tu zkrátí a s £istýmkusem papíru ji za£ne £íst znovu od za£átku.V¥tu zkrátí odstran¥ním n¥kolika slov pod a nalevo p°ed ukazovákem. Vzdálenostv²e
h odstran¥ný
h slov od ukazováku je p°itom omezená n¥jakou konstantou.1Restartova
í automaty za
hovávají bez
hybnost, jsou-li deterministi
ké. Reduk£ní automatyjsou deterministi
ké p°ímo z de�ni
e, jak uvidíme dále.7
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Obrázek 1.1: Reduk£ní automat.Reduk£ní automat vidíme na obrázku 1.1. Automat zpra
ovává kone£ný se-znam poloºek. První resp. poslední poloºka seznamu obsahuje omezova£ � resp. �,v²e
hny ostatní poloºky obsahují symbol kone£né vstupní abe
edy (r·zný od obouomezova£·) a p°irozené £íslo, které nazýváme pozi
í poloºky v seznamu. Pozi
epoloºek zleva doprava tvo°í rostou
í posloupnost, pozi
e ºádné poloºky se b¥hemvýpo£tu nem¥ní. Reduk£ní automat se stejn¥ jako automat kone£ný skládá z °í-dí
í jednotky a pra
ovní hlavy. �ídí
í jednotka v sob¥ v kaºdém okamºiku nesen¥který z kone£n¥ mnoha stav· automatu, pra
ovní hlava napojená na °ídí
í jed-notku snímá vºdy jednu poloºku pra
ovního seznamu. Svou prá
i za£íná automatv po£áte£ním stavu s pra
ovní hlavou nad první poloºkou seznamu (obsahuje levýomezova£ �). V kaºdém kroku výpo£tu automat p°esune svou pra
ovní hlavu naddal²í poloºku vpravo a zm¥ní sv·j stav podle sou£asného stavu a podle symbolusnímané poloºky seznamu. Nový stav ur£í pomo
í p°e
hodové funk
e.N¥které stavy automatu jsou kon
ové. Red-automat obsahuje (nepovinn¥)kon
ové stavy ACC a ERR a kone£n¥ mnoho stav· z mnoºiny {RED(n) | n ∈1·(1|0)∗}. Kon
ové stavy ukon£ují výpo£et automatu nebo ur£ují, 
o má auto-mat provést se seznamem poloºek. Jeji
h interpreta
e je následují
í:ACC je p°ijímají
í stav. P°e
hod do tohoto stavu znamená ukon£ení výpo£tu ap°ijetí slova obsaºeného v pra
ovním seznamu.ERR je zamítají
í stav. P°e
hodem do tohoto stavu automat ukon£uje výpo£etzamítnutím zpra
ovávaného slova.RED(n) je reduk£ní stav. Po p°e
hodu do tohoto stavu automat zkrátí pra
ovníseznam, p°esune svou pra
ovní hlavu na jeho za£átek a p°evede svou °ídí
íjednotku do po£áte£ního stavu sM .Parametr reduk£ního stavu, posloupnost nul a jedni£ek n ∈ 1·(1|0)∗, budeme na-zývat reduk£ní posloupností. Reduk£ní posloupnost ur£uje, které poloºky odstraníautomat ze seznamu. Je-li zprava i-tý symbol reduk£ní posloupnosti n roven 1,pak automat odstraní i-tou poloºku seznamu po£ítáno od poloºky pod pra
ov-ní hlavou sm¥rem doleva (poloºku pod pra
ovní hlavou p°itom po£ítáme jakoprvní). P°íklad zkrá
ení slova � a+a+((a))+a � podle reduk£ní posloupnosti 101vidíme na obrázku 1.2. Kon
ové stavy vºdy kon£í ur£itou etapu výpo£tu automa-tu. Etapou myslíme libovolnou £ást výpo£tu, kterou automat za£íná v po£áte£ním8
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sM Obrázek 1.2: Zkrá
ení pra
ovního seznamu.stavu nad první poloºkou seznamu, a která kon£í, jakmile se automat dostane dolibovolného kon
ového stavu.De�ni
e reduk£ního automatu. Formáln¥ de�nujeme reduk£ní automat Mjako sedmi
i

M = (ΣM , �, �, SM , sM , FM , fM),kde
ΣM je kone£ná vstupní abe
eda,�,� 6∈ ΣM je levý resp. pravý omezova£ vstupního slova,
SM je kone£ná mnoºina nekon
ový
h stav·,
sM ∈ SM je po£áte£ní stav,
FM je kone£ná mnoºina kon
ový
h stav· neboli opera
í disjunktní s mnoºinou

SM nekon
ový
h stav·, obsahují
í (nepovinn¥) p°ijímají
í kon
ový stav ACCa zamítají
í kon
ový stav ERR a kone£n¥ mnoho reduk£ní
h kon
ový
h stav·z mnoºiny {RED(n) | n ∈ 1·(1|0)∗},
fM : SM × (ΣM ∪{�}) −→ (SM ∪FM ) je p°e
hodová funk
e, která libovolné dvo-ji
i tvo°ené nekon
ovým stavem a symbolem vstupní abe
edy nebo pravýmomezova£em � p°i°adí stav (nekon
ový nebo kon
ový) a spl¬uje následují
ípodmínky: Libovolné dvoji
i tvo°ené nekon
ovým stavem a pravým omezo-va£em � p°i°adí vºdy kon
ový stav,

fM(s, �) = s′ =⇒ s′ ∈ FM .Je-li naví
 tento kon
ový stav reduk£ní, pak jeho reduk£ní posloupnost kon£ísymbolem 0,
fM(s, �) = RED(n) =⇒ 0 je su�x n.9



Je-li hodnotou p°e
hodová funk
e p°ijímají
í kon
ový stav ACC, pak je dru-hým argumentem p°e
hodové funk
e pravý omezova£ �,
fM(s, a) = ACC =⇒ a = �.Pokud fM(s, a) = s′, °íkáme, ºe reduk£ní automat M p°ejde ze stavu s p°essymbol a do nového stavu s′, nebo také, ºe p°e
hodová funk
e p°evede °ídí
íjednotku reduk£ního automatu M ze stavu s p°es symbol a do nového stavu

s′.Roz²í°ení p°e
hodové funk
e. Chování reduk£ního automatu budeme popi-sovat pomo
í dvou funk
í roz²i°ují
í
h p°e
hodovou funk
i fM . Roz²i°ují
í funk
eposlouºí jednak pro zavedení rela
e reduk
e a pozd¥ji pro formula
i podmínek aopera
í robustní reduk£ní analýzy.
δM : (SM ∪ FM ∪ {RED})× (ΣM ∪ {�}) −→ (SM ∪ FM ∪ {RED})

∆M : (SM ∪ F ∗
M)× (ΣM ∪ {�}) −→ (SM ∪ F ∗

M)RED je nový pomo
ný stav r·zný od v²e
h stav· z SM a mnoºinu F ∗
M de�nujemetakto:

F ∗
M = FM ∪ {RED(n · 0k) | RED(n) ∈ FM a k ≥ 1}Pov²imn¥me si, ºe F ∗

M není kone£ná.Ob¥ funk
e δM ,∆M se pro v²e
hny dvoji
e tvo°ené stavem s ∈ SM a symbolem
a ∈ (ΣM ∪ {�} shodují s p°e
hodovou funk
í fM . Pro v²e
hny ostatní dvoji
ez p°íslu²ný
h de�ni£ní
h obor· de�nujeme nové funk
e takto:

δM(ACC, a) = ACC ∆M(ACC, a) = ACC
δM(ERR, a) = ERR ∆M(ERR, a) = ERR

δM(RED(n), a) = δM(RED, a) = RED ∆M(RED(n), a) = RED(n·0)Obvyklým zp·sobem zavedeme funk
i δ∗M resp. ∆∗
M jako re�exivní a tranzitivníuzáv¥r funk
e δM resp. ∆M . Ob¥ funk
e de�nujeme i pro kone£né podmnoºiny Smnoºiny SM ∪ FM ∪ {RED} resp. SM ∪ F ∗

M ,
δ∗M(S, u) = {δ∗M(s, u) | s ∈ S}, ∆∗

M(S, u) = {∆∗
M(s, u) | s ∈ S}.Charakteristi
ká konstanta. Pro automat M zavedeme tzv. 
harakteristi
-kou konstantu jako délku nejdel²í binární posloupnosti obsaºené v n¥jakém re-duk£ním stavu automatu M ,

kM = max
{
|n| | RED(n) ∈ FM

}
.Opera
e a rela
e reduk
e. Zkrá
ení slova podle reduk£ní posloupnosti bude-me zapisovat pomo
í opera
e reduk
e / takto:

a/0 = a λ/n = λ (u · a)/λ = u · a

a/1 = λ u/λ = u (u · a)/(n · i) = (u/n) · (a/i)10



kde u ∈ Σ∗
M , a ∈ ΣM ∪ {�}, n ∈ (10∗)∗ a i ∈ {0, 1}. Slovo u ani reduk£níposloupnost n zde neomezujeme ºádnou konstantou, u m·ºe být del²í neº n inaopak. Zkrá
ení slova (a) resp. +a� podle reduk£ní posloupnosti 101 resp. 110pak vypadá takto: ( a )

/ 1 0 1
= a + a �

/ 1 1 0
= �Pomo
í opera
e reduk
e zavedeme rela
i reduk
e. Ta umoº¬uje popsat, jak au-tomat postupn¥ zkra
uje zpra
ovávané slovo w ∈ Σ∗

M . Reduk£ní automat Mredukuje slovo �w� na slovo �w′�,�w� ⇒M �w′�,jestliºe ∆∗
M(sM , w�) = RED(n) a �w�/n = �w′�. Z°ejm¥ je |w| > |w′| a uvede-ná reduk
e je zkra
ují
í. Re�exivní a tranzitivní uzáv¥r rela
e reduk
e budemeozna£ovat jako ⇒∗

M .Reduk£ní analýza. Reduk£ní analýzou automatu M myslíme libovolnou po-sloupnost reduk
í �w1� ⇒ �w2� ⇒ . . . ⇒ �wn�,kterou nelze dále prodlouºit. Je-li δ∗M(wn�) = ACC, mluvíme o p°íjímají
í reduk£níanalýze, jinak se jedná o zamítají
í reduk£ní analýzu. Místo termínu reduk£níanalýza budeme £asto pouºívat zkrá
ený termín analýza.P°ijímaný jazyk. Slova nad abe
edou ΣM p°ijatá reduk£ním automatem Mv jediné etap¥ tvo°í jeho jednodu
hý jazyk
L0(M) =

{
w ∈ Σ∗

M | δ∗M (sM , w�) = ACC}.Není t¥ºké nahlédnout, ºe L0(M) je regulární jazyk.Jazyk p°ijímaný nebo téº rozpoznávaný reduk£ním automatem M de�nujemejako mnoºinu práv¥ v²e
h slov nad abe
edou ΣM , pro která existuje p°ijímají
íanalýza automatu M ,
L(M) =

{
w ∈ Σ∗

M | �w� ⇒∗
M �w′� a w′ ∈ L0(M)

}
.Ekvivalen
e red-automat·. Pomo
í rovnosti mnoºin p°ijímaný
h jazyk· de-�nujeme ekvivalen
i na t°íd¥ v²e
h reduk£ní
h automat·. Dva automaty M1 a

M2 jsou ekvivalentní, jestliºe
L(M1) = L(M2).Platí-li pro red-automaty M1, M2 zárove¬

L0(M1) = L0(M2) a �w� ⇒M1 �w′� ⇐⇒ �w� ⇒M2 �w′�pro libovolná w, w′ ∈ (Σ∗
M1

∪ Σ∗
M2

), pak jsou tyto automaty z°ejm¥ ekvivalentnía °íkáme, ºe jsou reduk£n¥ ekvivalentní. Reduk£ní ekvivalen
i automat· m·ºeme11



je²t¥ zesílit tím, ºe budeme naví
 poºadovat, aby oba automaty redukovaly resp.p°ijaly resp. zamítly seznam obsahují
í stejné slovo na stejném míst¥. V takovémp°ípad¥ je ozna£íme za siln¥ ekvivalentní. Formáln¥, reduk£ní automaty M1 a
M2 jsou siln¥ ekvivalentní, jestliºe pro libovolný pre�x �u slova �w� obsaºenéhov seznamu platí zárove¬

δ∗M1
(sM1 , u) = RED(n) ⇐⇒ δ∗M2

(sM2, u) = RED(n)
δ∗M1

(sM1 , u) = ACC ⇐⇒ δ∗M2
(sM2, u) = ACC

δ∗M1
(sM1 , u) = ERR ⇐⇒ δ∗M2

(sM2, u) = ERRÚmluva. Dále budeme uvaºovat jen reduk£ní automaty neredukují
í p°ed za-£átkem zpra
ovávaného slova, tedy jen reduk£ní automaty spl¬ují
í pro libovolnéslovo u ∈ (ΣM ∪ {�})∗ a reduk£ní posloupnost n následují
í podmínku:
δ∗M (sM , u) = RED(n) =⇒ |u| ≥ |n|K libovolnému reduk£nímu automatu M z°ejm¥ snadno sestrojíme ekvivalentníreduk£ní automatM ′ vyhovují
í uvedené úmluv¥. Sta£í k tomu do °ídí
í jednotkyp°idat po£ítadlo vzdálenosti pra
ovní hlavy od levého omezova£e �. Po£áte£nímstavem nového automatu M ′ bude dvoji
e 〈sM , 1〉 tvo°ená po£áte£ním stavemp·vodního automatu M a po£ítadlem nastaveným na 1. P°e
hodová funk
e au-tomatu M ′ zohlední po£ítadlo v °ídí
í jednot
e takto: V kaºdém z první
h kM −1p°esun· pra
ovní hlavy zvý²í automat M ′ po£ítadlo o 1, v následují
í
h p°esu-ne
h pone
hává po£ítadlo beze zm¥ny. P°i p°e
hodu do reduk£ního kon
ovéhostavu ze stavu s po£ítadlem nastaveným na k automat M ′ redukuje podle su�xureduk£ní posloupnosti n délky k krom¥ p°ípadu, kdy k = 1 a automat snímápravý omezova£ � (pra
ovní seznam obsahuje jen omezova£e a není tedy jiº 
oredukovat). V takovém p°ípadu automat p°ejde do zamítají
ího kon
ového stavuERR. P°e
hod do p°ijímají
ího stavu ACC resp. zamítají
ího kon
ového stavu ERRnení po£ítadlem ovlivn¥no.Vlastnost za
hování 
hybnosti a bez
hybnosti. Pomo
í rela
e reduk
e m·-ºeme vyslovit základní vlastnost, kterou spl¬ují v²e
hny reduk£ní automaty:Lemma 1.1.1. Jestliºe �w1� ⇒M �w2�, potom w1 ∈ L(M), práv¥ kdyº w2 ∈

L(M).D·kaz. Platnost lemmatu snadno nahlédneme z následují
í úvahy: Je-li �w2� ⇒∗
M�w� p°ijímají
í analýza pro slovo w2, pak �w1� ⇒M �w2� ⇒∗

M �w� je p°ijímají
íanalýza pro slovo w1. Vyjdeme-li naopak z p°edpokladu, ºe w1 ∈ L(M), pakmáme analýzu �w1� ⇒∗
M �w�, kde w je n¥jaké slovo z L(M). Tato analýza musíza£ínat reduk
í slova w1 na slovo w2, jinak by nebyla p°e
hodová funk
e automatu

M de�nována jednozna£n¥.Tuto vlastnost budeme nazývat vlastností za
hovávání 
hybnosti a bez
hyb-nosti. 12



Monotonie. Podobn¥ jako v [11℄ pro restartova
í automaty zavedeme mono-tonii i pro red-automaty. Red-automat je monotonní, jestliºe v libovolné etap¥nav²tíví v²e
hny poloºky, které nav²tívil v p°ed
hozí etap¥ a které z·staly v pra-
ovním seznamu. To samé m·ºeme vyjád°it i tak, ºe automat ukon£í následují
íetapu p°e
hodem do n¥jakého kon
ového stavu nejd°íve po p°esunu p°es slovo w′tvo°ené v²emi symboly nav²tívenými v p°ed
hozí etap¥, které z·staly v pra
ov-ním seznamu, a tedy, ºe se po p°esunu p°es slovo w′/1 (tvo°ené slovem w′ bezposledního symbolu vpravo) dostane do nekon
ového stavu. Formáln¥ de�nujememonotonii reduk£ního automatu takto: Ne
h´ M je red-automat, sM je jeho po-£áte£ní stav a δM je jeho roz²í°ená p°e
hodová funk
e. M je monotonní, pokud jespln¥na následují
í podmínka:
∀w, n : δ∗M(sM , w) = RED(n) =⇒ δ∗M(sM , (w/n)/1) ∈ SMV prá
i n¥kolikrát zmi¬ujeme ostrou monotonii. Red-automat je ost°e monotonní,jestliºe v libovolné etap¥ nav²tíví alespo¬ jednu poloºku poprvé, formáln¥:
∀w, n : δ∗M(sM , w) = RED(n) =⇒ δ∗M (sM , w/n) ∈ SMMonotonie je d·leºitá pro 
harakteriza
i t°ídy DCFL pomo
í podt°ídy restar-tova
í
h automat·. Deterministi
ké monotonní restartova
í automaty (det-mon-R-automaty) rozpoznávají práv¥ v²e
hny deterministi
ké bezkontextové jazyky.Stejným zp·sobem m·ºeme t°ídu DCFL 
harakterizovat i pomo
í monotónní
h re-duk£ní
h automat·. Restartova
í automat se od reduk£ního automatu li²í jen tím,ºe jeho pra
ovní hlava je roz²í°ena o tzv. výhledové okno, kterým snímá souvislépodslovo pevné délky napravo od pra
ovní hlavy, a ºe redukuje symboly snímanépra
ovní hlavou a výhledovým oknem. Libovolný restartova
í automat m·ºemetedy simulovat reduk£ním automatem, který si obsah výhledového okna u
hováváve své °ídí
í jednot
e. Naopak, kaºdý reduk£ní automat m·ºeme simulovat restar-tova
ím automatem s výhledovým oknem velikosti k, kde k je maximální délkareduk£ní posloupnosti reduk£ního automatu. P°itom z°ejm¥ platí, ºe v kaºdé eta-p¥ nav²tíví simulovaný i simulují
í automat stejné poloºky pra
ovního seznamu,takºe monotonie je za
hována.1.2 Reprezenta
e red-automat·Lep²í p°edstavu o daném reduk£ním automatu dává jeho vhodná reprezenta
e.Zde p°edvedeme následují
í t°i zp·soby reprezenta
e:

• p°e
hodová tabulka,
• p°e
hodový graf,
• reduk£ní a ak
epta£ní pravidla.První dva zp·soby reprezenta
e jsou p°evzaty z teorie kone£ný
h automat·, po-slední z p°episova
í
h systém·. Dále budeme pouºívat první z ni
h, tedy repre-zenta
i p°e
hodovou tabulkou. 13



δM a + ( ) �
⇒ s0 s1 ERR s4 ERR ERR

s1 ERR s2 ERR ERR ACC
s2 s3 ERR s4 ERR ERR
s3 ERR s2 ERR RED(110) RED(110)
s4 s5 ERR s4 ERR ERR
s5 ERR s2 ERR RED(101) ERRTabulka 1.1: P°e
hodová tabulka.V²e
hny t°i uvedené zp·soby reprezenta
e si nyní ukaºme na p°íkladu reduk£-ního automatu M , který rozpoznává jazyk zjednodu²ený
h aritmeti
ký
h výraz·generovaný gramatikou s pravidly

S → a | S+S | (S)Formáln¥ je automat de�nován jako sedmi
e (ΣM , �, �, SM , sM , FM , δM), kde
ΣM = { a, +, (, ) }
SM = { s0, s1, s2, s3, s4, s5 }

FM = { RED(110), RED(101), ACC, ERR }
sM = s0

δM = {

(s0, a, s1 ), (s0, +, ERR), (s0, (, s4 ), (s0, ), ERR ), (s0, �, ERR ),
(s1, a, ERR), (s1, +, s2 ), (s1, (, ERR), (s1, ), ERR ), (s1, �, ACC ),
(s2, a, s3 ), (s2, +, ERR), (s2, (, s4 ), (s2, ), ERR ), (s2, �, ERR ),
(s3, a, ERR), (s3, +, s2 ), (s3, (, ERR), (s3, ), RED(110)), (s3, �, RED(110)),
(s4, a, s5 ), (s4, +, ERR), (s4, (, s4 ), (s4, ), ERR ), (s4, �, ERR ),
(s5, a, ERR), (s5, +, s2 ), (s5, (, ERR), (s5, ), RED(101)), (s5, �, ERR )
}Tentýº automat m·ºeme p°ehledn¥ji popsat tabulkou 1.1, kterou £teme takto:Je-li v polí£ku na °ádku ozna£eném stavem s a ve sloup
i ozna£eném symbolem astav s′, pak platí δM(s, a) = s′ a naopak. �ádek obsahují
í p°e
hody s po£áte£nímvstupním stavem je v tabul
e ozna£en ²ipkou (⇒).Druhým zp·sobem reprezenta
e reduk£ního automatu je p°e
hodový graf (vizobrázek 1.3). Jeho vr
holy jsou stavy nebo opera
e daného automatu, hrany jsouohodno
eny symboly vstupní abe
edy nebo pravým omezova£em �. Po£áte£nístav je v grafu, podobn¥ jako v tabul
e, ozna£en ²ipkou (⇒). Je-li a ohodno
e-ním hrany vedou
í z vr
holu s do vr
holu s′, pak pro p°íslu²ný automat platí

δM(s, a) = s′. Aby byl graf p°ehledn¥j²í, nekreslíme do n¥ho p°e
hody do stavuERR a ví
e p°e
hod·, které se shodují vstupními stavy a výstupními stavy neboopera
emi znázor¬ujeme jedinou hranou ohodno
enou ví
e symboly.Reprezenta
i red-automatu p°episova
ími pravidly odvodíme z tabulky jehop°e
hodové funk
e. Kaºdý stav automatu jednozna£n¥ koresponduje s mnoºinouslov, která do n¥ho p°evedou automat ze stavu po£áte£ního (ten budeme re-prezentovat levým omezova£em �). Mnoºina takový
h slov je z°ejm¥ regulárním14
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Obrázek 1.3: P°e
hodový graf.a + ( ) �

⇒ s0 = � s1 ERR s4 ERR ERR
s1 = � a ERR s2 ERR ERR ACC
s2 = � (a +)+ s3 ERR s4 ERR ERR
s3 = � ((∗ a +)+ a ERR s2 ERR RED(110) RED(110)
s4 = � ((a +)∗ ()+ s5 ERR s4 ERR ERR
s5 = � ((a +)∗ ()+ a ERR s2 ERR RED(101) ERRTabulka 1.2: Stavy jako regulární výrazy.jazykem, takºe stav m·ºeme zapsat regulárním výrazem, který odpovídá tomu-to jazyku. Mezistupe¬ mezi p°e
hodovou tabulkou a reduk£nímu/ak
epta£nímipravidly uvádíme v tabul
e 1.2.Kdyº odhlédneme od �ned·leºitý
h� stav· na 
est¥ od po£áte£ního stavuk opera
i ukon£ují
í etapu prá
e automatu, získáme mnoºinu reduk£ní
h (resp.ak
epta£ní
h) pravidel uvedenou na obrázku 1.4.1.3 ShrnutíV této kapitole jsme de�novali reduk£ní automat a zavedli jsme aparát pro popisjeho výpo£t· a jeji
h £len¥ní do etap � £ástí výpo£tu korespondují
í
h s reduk
emislova v pra
ovním seznamu. Etapy výpo£tu nás dovedly k reduk£ní analýze. Odrestartova
í
h automat· jsme p°evzali monotonii a ostrou monotonii. Monotonieje d·leºitá vlastnost, která umoº¬uje 
harakterizovat t°ídu DCFL deterministi
-ký
h bezkontextový
h jazyk· pomo
í restartova
í
h (resp. reduk£ní
h) automat·.Ukázali jsme také r·zné zp·soby reprezenta
e reduk£ní
h automat· � p°e
hodo-� a� → ACC� ((∗ a +)+ a ()|�) → RED(110)� ((a +)∗ ()+ a ) → RED(101)Obrázek 1.4: Reduk£ní a ak
epta£ní pravidla.15



vou tabulkou, p°e
hodovým grafem a reduk£ními a ak
epta£ními pravidly.
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Kapitola 2Reduk£ní analýza 
hybný
h slovNa rozdíl od p°eklada£·, kde je k dispozi
i jak rozsáhlá teorie, tak i °ada prakti
-ký
h nástroj· (nap°. ya

), které z konstruk
e p°eklada£e programova
ího jazykad¥lají rutinní záleºitost, je zotavení z 
hyb p°i syntakti
ké analýze stále spí²e otáz-kou ²ikovnosti a umu programátora bez jasný
h formální
h záruk.Pojem �zotavení� (re
overy) p°edjímá zp·sob °e²ení situa
e, kdy p°eklada£narazí na 
hybu. Takovým °e²ením bývá obnovení prá
e p°eklada£e r·znými pro-st°edky: zm¥nou stavu °ídí
í jednotky, p°esko£ením £ásti vstupu pra
ovní hlavou,p°epsáním £ásti zásobníku nebo opravou £ásti vstupu. O 
o nám ale ve skute£-nosti jde, je ur£ení (lokaliza
e, detek
e) pokud moºno v²e
h �skute£ný
h� 
hybve vstupním slov¥. Zotavení není 
ílem, ale jednou z metod, jak skute£ného 
íledosáhnout.Chyba se obvykle de�nuje jako nemoºnost p°eklada£e pokra£ovat v p°ekladu.Uºivateli se oznamuje hlá²kou typu�Neo£ekávaný symbol a na pozi
i p.�Taková de�ni
e 
hyby spolu s tím, ºe zotavení se ne vºdy povede, má za d·sledektakzvané �zavle£ené� 
hyby. T¥m se (na rozdíl od 
hyb �skute£ný
h�) snaºímevyhnout.My postupujeme jinak. Nejprve °íkáme, 
o v analyzovaný
h slove
h hledáme,a pak navrhujeme, jak to hledat. Hledanými 
hybami jsou zde pre�xové a postpre-�xové nekorektnosti. Tyto pojmy p°ejímáme s pozm¥n¥nými jmény z [29, 3℄. De-�nujeme je pomo
í maximální
h (souvislý
h) podslov analyzovaného slova, kterájsou obsaºena v n¥jakém slov¥ daného jazyka. Tento p°ístup je univerzáln¥ pouºi-telný pro v²e
hny t°ídy jazyk·. Následn¥, v £ásti 2.3, popisujeme metodu lokaliza-
e t¥
hto pre�xový
h a postpre�xový
h nekorektností pouºitelnou pro libovolnýnormovaný mon-red-automat rozpoznávají
í neprázdný jazyk. Ten p°edstavujemev £ásti 2.2. Navrºenou metodu implementujeme robustním analyzátorem, novýmtypem za°ízení, které zavádíme v £ásti 2.4 spolu s postupem, jak ho pro libovolnýnormovaný mon-red-automat zkonstruovat.Jsme p°esv¥d£eni, ºe se reduk£ní automat ukáºe jako za°ízení, které umoº¬ujepom¥rn¥ snadné a srozumitelné vyjad°ování v oblasti syntakti
ký
h nekorektnostía jeji
h lokaliza
e. 17



2.1 Pre�xové a postpre�xové (ne)korektnosti1P°edpokládejme, ºe L je neprázdný jazyk nad abe
edou Σ, �, � 6∈ Σ, a ºe kaºdýsymbol této abe
edy se vyskytuje v n¥jakém slov¥ jazyka L. De�ni
e pre�xovéa postpre�xový
h (ne)korektností ve slove
h z mnoºiny �Σ∗� vzhledem k jazyku
L je nezávislá na zp·sobu p°ijímání resp. generování slov tohoto jazyka. Vy
házípouze z vymezení jazyka L jako podmnoºiny mnoºiny Σ∗ a z mnoºiny v²e
h jehopodslov. Dané vstupní slovo m·ºe obsahovat podslova, která sama o sob¥ mohoubýt podslovy n¥jaký
h slov daného jazyka, ale dohromady k sob¥ nepat°í. �ádné-mu takovému správnému podslovu nep°isuzujeme v¥t²í význam neº kterémukolijinému. Analyzátor nem·ºe rozhodnout, které z daný
h podslov je skute£n¥ správ-né a které ne; nem·ºe v¥d¥t, jak analyzované slovo opravit na slovo, které m¥l namysli jeho autor. Proto analýzu stavíme na vymezení takový
h podslov zadanéhoslova, která jsou podslovem n¥jakého (jiného) slova jazyka L nebo naopak nejsoupodslovem ºádného slova tohoto jazyka. Krom¥ toho se snaºíme z
ela se vyhnoutlokaliza
i fale²ný
h (nesprávný
h) 
hyb.Slovo v tvo°ené symboly abe
edy Σ p°ípadn¥ za£ínají
í levým omezova£em �nebo kon£í
í pravým omezova£em � nazveme nekorektním vzhledem k jazyku L,jestliºe uvw 6∈ �L� pro libovolná u, w taková, ºe uvw ∈ �Σ∗�. Takto de�nova-né nekorektní slovo m·ºe obsahovat vlastní podslova, která jsou sama nekorekt-ní. Aby
hom se dostali k �podstat¥� nekorektnosti, de�nujeme nekorektní jádro:Slovo v nazveme nekorektním jádrem slova w vzhledem k jazyku L, jestliºe jenekorektní vzhledem k jazyku L a je minimální v uspo°ádání �býti podslovem�.Na druhou stranu, slovo v je korektní podslovo slova w ∈ �Σ∗� vzhledem k jazy-ku L, jestliºe w = xvy a pro n¥jaká x′, y′ je x′vy′ ∈ �L�. Slovo v je korektnímjádrem ve slov¥ w, je-li korektním podslovem slova w vzhledem k L a je maximál-ní v uspo°ádání �býti podslovem�. P°edpoklad, ºe kaºdý symbol abe
edy Σ sevyskytuje v n¥jakém slov¥ jazyka L, nám zaru£uje, ºe kaºdý symbol libovolnéhoslova w ∈ �Σ∗� je obsaºen v n¥jakém korektním jádru tohoto slova.Tvrzení 2.1.1. Je-li v korektní jádro v uavw, resp. uvbw vzhledem k L, pak av,resp. vb je nekorektním podslovem slova uavw, resp. uvbw vzhledem k L.Tvrzení 2.1.2. Jsou-li vw, wx dv¥ r·zná korektní jádra v uvwxy vzhledem k L,pak vwx je nekorektním podslovem slova uvwxy.D·kaz. Kdyby existovala u1, y1 taková, ºe u1vwxy1 ∈ �L�, pak by vwx bylokorektním podslovem a vw nebo wx by ²lo prodlouºit na v¥t²í korektní podslovo.Aspo¬ jedno z podslov vw, wx by tedy nebylo maximálním korektním podslovem.Tvrzení 2.1.3. Je-li avb nekorektní jádro vzhledem k L, pak av a vb jsou jedinákorektní jádra v avb vzhledem k L.D·kaz. Z na²eho p°edpokladu z°ejm¥ plyne, ºe kaºdý symbol slova w = avb je£ástí n¥jakého korektního jádra ve w.Kdyby w obsahovalo jediné korektní jádro, pak by tímto korektním jádrembylo 
elé w a tudíº by w nebylo nekorektní.1Tato podkapitola je p°ejata jen s malými zm¥nami z autorovy diplomové prá
e.18



Kdyby w obsahovalo ví
e neº dv¥ korektní jádra, pak by podle tvrzení 2.1.2bylo slovo tvo°ené dv¥ma sousedními korektními jádry bylo nekorektní a tudíº by
w nebylo nekorektním jádrem.Tvrzení 2.1.4. Pokud jsou uav a vbw jediná korektní jádra v uavbw vzhledemk L, pak avb je nekorektní jádro v uavbw vzhledem k L.D·kaz. Kdyby z = avb bylo korektní, pak by nastala práv¥ jedna z nasledují
í
hmoºností:(a) uav nebo vbw není korektní jádro v uavbw,(b) existuje t°etí korektní jádro v uavbw.Podslovo avb je minimální, protoºe av i vb jsou korektní podslova.Na základ¥ p°ed
hozí
h de�ni
 a tvrzení m·ºeme v libovolném slov¥ �w� ∈�Σ∗� vymezit korektní a nekorektní jádra vzhledem k libovolnému jazyku L nadabe
edou Σ.Nekorektní jádra m·ºeme popsat následují
ím zp·sobem:nekorektní jádro na pozi
í
h p1 aº p3nekorektní jádro na pozi
í
h p2 aº p4nekorektní jádro na pozi
í
h p5 aº p6Pre�xová korektnost je zleva první korektní jádro analyzovaného slova. Pro-toºe analyzované slovo vºdy za£íná levým omezova£em �, je zleva první korektníjádro pre�xem n¥jakého slova z �L�. Postpre�xové korektnosti jsou su�xy korekt-ní
h jader vpravo za pre�xovou resp. p°ed
hozí postpre�xovou korektností. Práv¥zavedené pojmy jsou znázorn¥né na obrázku 2.1.Zde nám p·jde o deterministi
ké a 
o nejp°esn¥j²í vyhledání posloupností(nep°ekrývají
í
h se) postpre�xový
h korektností v analyzovaný
h slove
h.2.2 Normovaný mon-red-automatRobustní analyzátor budeme konstruovat pro spe
iální podt°ídu monotónní
h re-duk£ní
h automat·, které budeme nazývat normované mon-red-automaty. Nor-movaný je libovolný mon-red-automat M , který je sou£asn¥

• pre�xov¥ korektní,
• stavov¥ minimální.Pre�xov¥ korektní je reduk£ní automat M , platí-li pro libovolné slovo u ∈

Σ∗
M , a reduk£ní posloupnost n následují
í implika
e:

δ∗M (sM , u) ∈ SM =⇒ ∃v ∈ Σ∗
M : uv ∈ L(M) (2.1)

δ∗M(sM , u) = RED(n) =⇒ ∃v ∈ Σ∗
M : uv ∈ L(M) (2.2)

δ∗M(sM , u�) = RED(n) =⇒ u ∈ L(M) (2.3)První dv¥ implika
e (2.1) a (2.2) °íkají, ºe libovolné slovo u nad abe
edou ΣM ,p°es které automat M p°esune svou pra
ovní hlavu a p°itom p°evede svou °ídí
í19



p1 p2 p3 p4 p5 p6slovo wkorektní jádro 1 b
a korektní jádro 2 d

c korektní jádro 3 f
e korektní jádro 4

a nekorektní jádro 1 b
c nekorektní jádro 2 d

e nekorektní jádro 3 fkorektní pre�x bpre�xová korektnost su�x korektního jádra 3 fpostpre�xová korektnost su�x korektního jádra 4postpre�xová korektnostObrázek 2.1: (Ne)korektní jádra a (post)pre�xové korektnosti.jednotku z po£áte£ního stavu sM do libovolného nekon
ového nebo reduk£níhostavu, je pre�xem n¥jakého slova jazyka L(M).T°etí implika
e (2.3) tvrdí, ºe libovolné slovo u nad abe
edou ΣM , p°es kteréautomat M p°esune svou pra
ovní hlavu z po£áte£ního stavu sM , za ním je²t¥p°ekro£í pravý omezova£ � a p°itom p°evede svou °ídí
í jednotku do libovolnéhoreduk£ního stavu, je jiº jist¥ slovem jazyka L(M). P°itom k formálnímu p°ijetíslova u m·ºe automat pot°ebovat je²t¥ n¥kolik dal²í
h etap.Stavov¥ minimální je libovolný reduk£ní automat M , který má dosaºitelnév²e
hny (nekon
ové i kon
ové) stavy,
∀s ∈ SM ∃u ∈ Σ∗

M : δ∗M (sM , u) = s, (2.4)a libovolné dva jeho etapov¥ ekvivalentní nekon
ové stavy jsou totoºné. Nekon
ovéstavy s1, s2 ∈ SM automatu M jsou etapov¥ ekvivalentní, platí-li pro libovolné
u ∈ (ΣM )∗ · {�} následují
í implika
e:

(
δ∗M(s1, u) ∈ FM nebo δ∗M (s2, u) ∈ FM

)
=⇒ δ∗M(s1, u) = δ∗M(s2, u)Pro metodu lokaliza
e postpre�xový
h (ne)korektností sta£í pouze dosaºitelnostv²e
h stav· reduk£ního automatu. Minimalita po£tu (nekon
ový
h) stav· je alepro na²e následují
í zám¥ry výhodná.Pro tuto kapitolu nám posta£ují de�ni
e uvedený
h pojm·. Podrobn¥ji se jimizabýváme v kapitole 3, kde uvádíme i konstruk
e ekvivalentní
h automat· s t¥-mito vlastnostmi. D·leºité je, ºe pro libovolný mon-red-automat M p°ijímají
í20



neprázdný jazyk umíme zkonstruovat ekvivalentní normovaný mon-red-automat
M ′, tedy automat, který je zárove¬ stavov¥ minimální i pre�xov¥ korektní. Do-saºitelnost v²e
h stav· spolu s pre�xovou korektností rovn¥º zaru£uje, ºe kaºdýsymbol vstupní abe
edy je obsaºen v n¥jakém slov¥ jazyka L(M ′).2.3 Popis metodyV této £ásti neformáln¥ p°edstavíme metodu, jak pro libovolný normovaný mon-red-automat M rozpoznávají
í neprázdný jazyk lokalizovat pre�xovou a (pokudmoºno v²e
hny) postpre�xové (ne)korektnosti vzhledem k jazyku L(M) v libovol-ném slov¥ �w� ∈ �Σ∗

M�. Za°ízení, které pouºijeme pro lokaliza
i (ne)korektnostízde p°edstavenou metodou, spolu s implementa
í metody pomo
í tohoto za°ízeníformáln¥ popí²eme v následují
í £ásti 2.4.B¥hem analýzy budeme do pra
ovního seznamu vkládat nové poloºky s po-mo
nými symboly. Pouºijeme pomo
né symboly dvou typ·, kaºdý typ slouºí ji-nému ú£elu, a si
e
• vymezení korektní
h a nekorektní
h podslov analyzovaného slova,
• p°enesení informa
e o pr·b¥hu výpo£tu mezi r·znými etapami.Pomo
ným symbol·m vymezují
ím v analyzovaném slov¥ korektní a nekorektnípodslova °íkáme zna£ky. Zna£ky pouºíváme dv¥,! � pro vymezování nekorektností,? � pro vymezování nejednozna£ností2.Lokaliza
e pre�xové (ne)korektnosti. Protoºe je automat M pre�xov¥ ko-rektní, m·ºeme ho pouºít pro nalezení nejdel²ího korektního pre�xu slova �w�,a tedy i zleva první nekorektnosti. K tomu dojde v etap¥, ve které automat Mskon£í v kon
ovém stavu ERR. Výpo£et automatu M nad slovem �w� aº do této
hvíle vypadá takto:1. Nejprve automat zkrátí slovo �w� na slovo �w′�,�w� ⇒∗

M �w′�.2. Pak se v dal²í etap¥ p°esune p°es pre�x �x slova �w′� do n¥jakého nekon-
ového stavu s ∈ SM ,
δ∗M(sM , x) = s ∈ SM ,3. Nakone
 ze stavu s p°ejde p°es následují
í symbol a ∈ ΣM ∪ {�} do kon
o-vého stavu ERR,

δM (s, a) = ERR.2Nejednozna£ností rozumíme podslovo, o jehoº (ne)korektnosti neumíme rozhodnout.21



Práv¥ nalezenou pre�xovou nekorektnost ozna£íme zna£kou !. Vloºíme jí mezi �xa symbol a.Pre�xová korektnost a vlastnost za
hování bez
hybnosti zaru£uje, ºe automat
M v posledním uvedeném kroku nav²tívil symbol a poprvé. Je-li tedy �w′� =�xay pro n¥jaké y, pak ay je su�x p·vodního vstupního slova �w�. Pov²imn¥mesi, ºe su�x ay (díky monotonii red-automatuM) jednozna£n¥ ur£uje pozi
i zna£ky! vkládané do slova �w�.Lokaliza
e postpre�xový
h (ne)korektností. Jak pokra£ovat s analýzouslova za nalezenou první pre�xovou nekorektností, nad su�xem ay slova �w�?Pouºijeme funk
i δM . Tuto funk
i jsme zavedli jako roz²í°ení p°e
hodové funk-
e fM . Popisuje p°e
hody nejen mezi jednotlivými stavy, ale i mezi 
elými pod-mnoºinami mnoºiny SM ∪ FM ∪ {RED} v²e
h stav· (kon
ový
h i nekon
ový
h) apomo
ného stavu RED. Díky tomu m·ºe sou£asn¥ popsat v²e
hny moºné výpo£tyautomatu M nad su�xem ay vstupního slova �w� najednou.Funk
i δM nad su�xem ay = a0a1 . . . a|y| za£neme po£ítat z mnoºiny SM v²e
hnekon
ový
h stav· automatu M . Dokud je mnoºina

S = δ∗M(SM , a0 . . . ai) \ {ERR}neprázdnou podmnoºinou mnoºiny SM v²e
h nekon
ový
h stav· automatu M ,p°esuneme se na dal²í poloºku vpravo a mnoºinu S nahradíme mnoºinou stav·
δM(S, ai+1) \ {ERR}.D·leºitý je okamºik (resp. místo ve vstupním seznamu), kdy mnoºina S p°e-stane být neprázdnou podmnoºinou SM . Rozeberme si v²e
hny moºné takovésitua
e a jak se v kaºdé z ni
h za
hováme.Korektní su�x. Mnoºina S obsahuje p°ijímají
í kon
ový stav ACC;ACC ∈ S.To znamená, ºe su�x analyzovaného slova za poslední vloºenou zna£kou je su�xemn¥jakého slova jazyka L(M). �ádná dal²í nekorektnost jiº v analyzovaném slov¥nem·ºe být a na²e prá
e nad tímto slovem kon£í.Jednozna£ná nekorektnost. Mnoºina S je prázdná;

S = ∅.V²e
hny moºné výpo£ty automatu M nad su�xem slova za poslední dosud vlo-ºenou zna£kou tedy skon£ily stavem ERR. Objevili jsme su�x korektního jádraanalyzovaného slova neboli postpre�xovou korektnost. Rovn¥º jsme identi�kovalidal²í nekorektnost tvo°enou uvedeným su�xem korektního jádra a symbolem prá-v¥ snímaným pra
ovní hlavou. Vlevo p°ed poloºku pod pra
ovní hlavou vloºímenovou poloºku se zna£kou !. Dal²í postpre�xové (ne)korektnosti hledáme stejnýmzp·sobem vpravo za práv¥ vloºenou zna£kou.22



Nejednozna£ná reduk
e. S neobsahuje ACC a obsahuje dv¥ r·zné reduk£-ní kon
ové stavy automatu M nebo aspo¬ jeden nekon
ový stav a aspo¬ jedenreduk£ní kon
ový stav; pro n¥jakou reduk£ní posloupnost n nastáváACC 6∈ S ) {RED(n)}.Mnoºin¥ S spl¬ují
í uvedenou podmínku budeme °íkat nejednozna£ná mnoºina.V této �nejednozna£né� situa
i máme na výb¥r r·zná pokra£ování analýzy �n¥kolik r·zný
h reduk
í analyzovaného slova nebo reduk
i a sou£asn¥ p°esun pra-
ovní hlavy dále doprava. Volbou nevhodného pokra£ování by
hom mohli do ana-lyzovaného slova �zanést� nové nekorektnosti. Aby
hom se tomu vyhnuli, ozna£í-me místo v pra
ovním seznamu, kde k nejednozna£nosti do²lo, zna£kou ? a dal²ípostpre�xové nekorektnosti hledáme stejným zp·sobem za práv¥ vloºenou zna£-kou. (Zna£ku ? vkládáme vpravo za práv¥ snímanou poloºku, a to ve dvou kro
í
h,aby
hom stejné místo neozna£ovali ví
ekrát. Detailní popis uvádíme v £ásti 2.4.2.)Jednozna£ná reduk
e. Mnoºina S obsahuje práv¥ jednu opera
i reduk
e;pro n¥jakou reduk£ní posloupnost n nastává
S = {RED(n)}.Ozna£me jako u podslovo tvo°ené symboly vstupní abe
edy v poloºká
h za po-slední zna£kou ! nebo ? aº k poloº
e snímané pra
ovní hlavou. Podslovo u jedíky normovanosti3 automatu M podslovem n¥jakého slova jazyka L(M). Naví
je v libovolném slov¥ tohoto jazyka jehoº je podslovem redukováno podle stejnéreduk£ní posloupnosti n. Podle této reduk£ní posloupnosti budeme podslovo unyní redukovat i my, ale vºdy jen symboly tohoto podslova, i kdyº je t°eba ndel²í neº u.�e n odstra¬uje alespo¬ jeden symbol podslova u, plyne z jednozna£nostireduk
e podslova u. Kdyby tomu tak nebylo, pak by pro n¥jaké z a n′ bylo

n = n′ · 0|u| a δ∗M(sM , zu) = RED(n).Ne
h´ z′ je nejkrat²í takové z. Protoºe je M pre�xov¥ korektní, je �z′u pre�xemn¥jakého slova jazyka �L(M)�. V následují
í etap¥ nastává jedna z t¥
hto variant:
δ∗M (sM , (z′/n′) · u) = RED(n′′) pro n¥jaké n′′

δ∗M (sM , (z′/n′) · u) = RED
δ∗M (sM , (z′/n′) · u) = ACC
δ∗M (sM , (z′/n′) · u) ∈ SMKaºdá z uvedený
h variant je ale v rozporu s jednozna£ností reduk
e podslova u.Pokud nastává první z ni
h, pak n′′ redukuje pouze symboly podslova u (protoºe

z′ je nejkrat²í), takºe n′′ 6= n a RED(n′′) ∈ S 6⊆ {RED(n), ERR}. U zbývají
í
hvariant je rozpor s jednozna£ností reduk
e podslova u z°ejmý.Krom¥ reduk
e u podle n je²t¥ do seznamu vloºíme poloºku s pomo
ným sym-bolem � mnoºinou U dvoji
 tvo°ený
h nekon
ovým stavem automatuM a slovemnad abe
edou ΣM délky men²í neº 
harakteristi
ká konstanta kM automatu M .3konkrétn¥ díky dosaºitelnosti kaºdého stavu a pre�xové korektnosti23



Tato mnoºina poslouºí v následují
í etap¥ k úprav¥ mnoºiny stav· po£ítané funk
í
δM . Cílem je zabránit situa
i, kdy pro n¥jaké s ∈ SM nastává

δ∗M(s, u) = ERR 6= δ∗M(s, u/n).Takové nekon
ové stavy s musíme eliminovat. Mnoºinu U ur£íme takto:
• Je-li |u| ≥ |n|, pak provedeme reduk
i pra
ovního seznamu podle reduk£níposloupnosti n a p°ed první redukovanou poloºku vloºíme poloºku s mnoºi-nu U obsahují
í dvoji
e (s, λ) tvo°ené v²emi nekon
ovými stavy automatu
M , ve který
h jsme se v práv¥ probíhají
í etap¥ p°esunuli p°es pre�x u1podslova u délky |u| − |n| nad první redukovanou poloºku se symbolemvstupní abe
edy, a ze který
h se po p°esunu p°es su�x u2 podslova u délky
|n| automat M dostane do stavu RED(n);

U = {(s, λ) | ∃s′ ∈ SM : δ∗M(s′, u1) = s a δ∗M(s, u2) = RED(n)}.
• Je-li |u| < |n|, pak by reduk
e pra
ovního seznamu podle n zasáhla i £ástseznamu p°ed u; tam by se redukovalo podle pre�xu n1 reduk£ní posloup-nosti n délky |n|−|u|. �ást p°ed posledním ! nebo ? ale m·ºe být v n¥jakémslov¥ jazyka L(M) redukována jiným zp·sobem nebo také v·be
 ne. Protobudeme redukovat jen poloºky za posledním ! nebo ?. Sou£asn¥ s reduk
ítaké bezprost°edn¥ za poslední ! nebo ? vloºíme novou poloºku obsahují
ímnoºinu de�novanou takto:

U = {(s, x) | ∃v ∈ Σ∗
M : x = v/n1 a |v| = |n1| a δ∗M (s, vu) = RED(n)}.Vloºení mnoºiny U do pra
ovního seznamu je d·leºité pro zaji²t¥ní návaznostipo sob¥ jdou
í
h etap. V následují
í etap¥ jí pouºijeme pro zúºení mnoºiny stav·

S. Jakmile p°esuneme pra
ovní hlavu na poloºku obsahují
í U , nahradíme Smnoºinou
S ′ = {δ∗M(s, v) | (s, v) ∈ U}.Tak zajistíme, ºe nad £ást seznamu zredukovanou v p°ed
hozí etap¥ obsahují
ípodslovo u/n vstoupíme v prvním p°ípad¥ jen v t¥
h stave
h, které vedly k uvede-né reduk
i, a v druhém p°ípad¥ jen v t¥
h stave
h, do který
h se automat dostanepo p°e
hodu p°es v/n1 ze stav·, které vedly k reduk
i vu/n, pro v²e
hna moºná

v délky |n| − |u|.Práv¥ uvedeným zp·sobem konstruujeme a vkládáme mnoºinu U pouze v p°í-pad¥, ºe bezprost°edn¥ p°ed vkládanou poloºkou s mnoºinou je poloºka obsahují
ísymbol vstupní abe
edy nebo zna£kový pomo
ný symbol. Pokud ale obsahuje n¥-jaký nezna£kový pomo
ný symbol � mnoºinu U ′, pak za u vezmeme slovo tvo°enésymboly vstupní abe
edy v seznamu za U ′ aº k poloº
e snímané pra
ovní hla-vou, |u| ≤ |n|, a místo vloºení provedeme nahrazení mnoºiny U ′ mnoºinou Uspo£ítanou takto:
U = {(s, x) | ∃y, (s′, x′) ∈ U ′ : x = yx′/n1 a

δ∗M(s, y) = s′ a δ∗M(s′, x′u) = RED(n) a
|y| = max{0, |n1| − |x′|}},kde n1 je pre�x n délky |n| − |u|. Ve v²e
h p°ípade
h je délka slova x obsaºe-ného v libovolné dvoji
i vkládané mnoºiny U shora omezená 
harakteristi
koukonstantou kM automatu M , takºe U je vºdy kone£ná.24



Poznámky k implementa
i metody lokaliza
e. K implementa
i jednozna£-né reduk
e za°ízením s kone£nou °ídí
í jednotkou je²t¥ poznamenejme, ºe v °ídí
íjednot
e nelze drºet poten
iáln¥ neomezen¥ dlouhé u. Pro na²e ú£ely ale úpln¥sta£í pamatovat si su�x pra
ovního seznamu pod a p°ed pra
ovní hlavou délkynejvý²e 2 · kM spolu s obsahy mnoºiny S v poslední
h 2 · kM kro
í
h.Musíme také po£ítat s tím, ºe jsme (v p°ed
hozí
h etapá
h) vloºily do pra
ov-ního seznamu pomo
né symboly, a si
e zna£ky ! nebo ? nebo nezna£kové pomo
nésymboly. Ty musíme zohlednit nejen p°i vkládání dal²í
h pomo
ný
h symbol·,ale i p°i p°esune
h pra
ovní hlavy za°ízení sm¥rem doprava nebo p°i reduk
í
h.Podrobn¥ji obsah °ídí
í jednotky za°ízení pouºitého pro implementa
i meto-dy spolu s omezením jeho velikosti i zohledn¥ní pomo
ný
h symbol· vysv¥tlímev £ásti 2.4.2.Projek
e zna£ek do vstupního slova. Zna£ky ! a ? vloºené p°i analýze dopostupn¥ redukovaného pra
ovního seznamu m·ºeme promítnout do p·vodníhovstupního seznamu bezprost°edn¥ p°ed poloºky, p°ed kterými se poprvé b¥hemanalýzy v seznamu objevily. Touto projek
í v p·vodním vstupním slov¥ vymezí-me pre�xovou (ne)korektnost a následné postpre�xové (ne)korektnosti, jak °íkajínásledují
í tvrzení, která dokáºeme v £ásti 2.5:
• Je-li �u! pre�xem vstupního slova s promítnutými zna£kami a u neobsahujezna£ku !, pak u neobsahuje ani zna£ku ? a �u je nejdel²í korektní pre�xanalyzovaného vstupního slova vzhledem k jazyku L(M).
• Je-li !u! nebo ?u! podslovem vstupního slova s promítnutými zna£kami a
u neobsahuje ºádnou zna£ku ! ani ?, pak u je su�xem n¥jakého korektníhojádra analyzovaného vstupního slova vzhledem k jazyku L(M).

• Je-li !u� nebo ?u� su�xem vstupního slova s promítnutými zna£kami a uneobsahuje ºádnou zna£ku ! ani ?, pak u� je su�xem n¥jakého slova jazyka
L(M).

• Je-li !u? nebo ?u? podslovem vstupního slova s promítnutými zna£kami a
u neobsahuje ºádnou zna£ku ! ani ?, pak u je podslovem n¥jakého slovajazyka �L(M)�.Práv¥ popsanou metodu robustní reduk£ní analýzy je²t¥ ukáºeme na následu-jí
ím p°íkladu.P°íklad 2.3.1. Podívejme se, jak funguje uvedená metoda pro 3 r·zné mon-red-automaty M1, M2 a M3 rozpoznávají
í jazyk zjednodu²ený
h aritmeti
ký
hvýraz·. Tyto automaty jsou normované, mají tedy v²e
hny vlastnosti poºado-vané popsanou metodou lokaliza
e pre�xové a postpre�xový
h (ne)korektností.Jeji
h p°e
hodové funk
e jsou zadané tabulkami 2.1, 2.2 a 2.3. Li²í se tím, jakredukují podslova a+(+a)∗. Automat M1 odstra¬uje ze zpra
ovávaného slova neu-závorkovaná podslova a+ zleva a uzávorkovaná podslova +a zprava. Automat M2odstra¬uje podslovo +a bez ohledu na uzávorkování v²ude zprava. Automat M3je ost°e monotónní a redukuje podslovo a+ v²ude zleva. Metodu lokaliza
e zdedemonstrujeme na slov¥ �a++(a)+)(a�.25



a + ( ) �
⇒ s0 s1 ERR s2 ERR ERR

s1 ERR RED(11) ERR ERR ACC
s2 s3 ERR s2 ERR ERR
s3 ERR s4 ERR RED(101) ERR
s4 s5 ERR s2 ERR ERR
s5 ERR s4 ERR RED(110) ERRTabulka 2.1: P°e
hodová tabulka automatu M1.a + ( ) �

⇒ s0 s1 ERR s2 ERR ERR
s1 ERR s3 ERR ERR ACC
s2 s4 ERR s2 ERR ERR
s3 s5 ERR s2 ERR ERR
s4 ERR s6 ERR RED(101) ERR
s5 ERR s3 ERR ERR RED(110)
s6 s7 ERR s2 ERR ERR
s7 ERR s6 ERR RED(110) ERRTabulka 2.2: P°e
hodová tabulka automatu M2.Analýzy tohoto slova jsou na obráz
í
h 2.2, 2.3 a 2.4. Kaºdý obrázek obsahuje ivý
hozí analyzované slovo s promítnutými zna£kami ! a ?.2.4 Implementa
e metodyV této £ásti p°edstavíme nový typ zá°ízení, robustní analyzátor, a ukáºeme, jakpomo
í tohoto za°ízení implementovat metodu lokaliza
e pre�xový
h a postpre-�xový
h (ne)korektností popsanou v p°ed
hozí £ásti.2.4.1 Robustní analyzátorRobustní analyzátor musí um¥t redukovat pra
ovní seznam a vkládat do n¥honové poloºky obsahují
í zna£ky nebo jiné pomo
né symboly.Protoºe 
ílem robustního analyzátoru není rozpoznávání n¥jakého jazyka, alevyhledávání nekorektností vzhledem k jazyku zadanému normovaným mon-red-automatem, má analyzátor místo kon
ový
h stav· ACC a ERR spe
iální stav END.Ten ukon£uje 
elý výpo£et analyzátoru nad daným pra
ovním seznamem.a + ( ) �

⇒ s0 s1 ERR s2 ERR ERR
s1 ERR RED(11) ERR ERR ACC
s2 s3 ERR s2 ERR ERR
s3 ERR RED(11) ERR RED(101) ERRTabulka 2.3: P°e
hodová tabulka automatu M3.26
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Robustní analyzátor A se, stejn¥ jako reduk£ní automat, skládá z °ídí
í jednot-ky, která se na
hází v jednom z kone£n¥ mnoha stav· z mnoºiny SA, a z pra
ovníhlavy, která spojuje °ídí
í jednotku se seznamem poloºek a snímá symbol v jednéz ni
h. Seznam je ohrani£en levým a pravým omezova£em � a �. V²e
hny ostat-ní jeho poloºky obsahují symboly z kone£né vstupní abe
edy XA nebo z kone£népomo
né abe
edy YA. Tyto dv¥ abe
edy jsou navzájem disjunktní a neobsahu-jí omezova£ � ani �. Stav °ídí
í jednotky ur£uje p°e
hodová funk
e. Nový stavpo£ítá ze stavu sou£asného a ze symbolu v poloº
e seznamu snímané pra
ovníhlavou.Formální odli²nost je i v odd¥lení reduk
í od p°e
hodové funk
e prost°ed-ni
tvím reduk£ní funk
e. Vkládání pomo
ný
h symbol· do seznamu p°edepisujedal²í, vkláda
í funk
e. Chování analyzátoru je tedy ur£eno místo jedné hned t°emifunk
emi:P°e
hodová funk
e
tA : SA × (XA ∪ YA) −→ SAur£uje nový stav, do kterého p°ejde °ídí
í jednotka ze sou£asného stavu po p°e£tenísymbolu v poloº
e seznamu snímané pra
ovní hlavou.Reduk£ní funk
e

rA : SA −→ RA, RA ⊆ (1 · 0∗)∗p°i°azuje novému stavu °ídí
í jednotky reduk£ní posloupnost z (kone£né) mnoºi-ny RA. Reduk£ní posloupnost v p°ípad¥ robustního analyzátoru interpretujemestejn¥ jako u reduk£ního automatu. Jedinou vyjímkou je prázdná reduk£ní po-sloupnost λ, která pone
hává pra
ovní seznam beze zm¥ny.Vkláda
í funk
e
iA : SA −→ IA, IA ⊆ (YA · 0∗)∗p°i°azuje novému stavu °ídí
í jednotky vkláda
í posloupnost z (kone£né) mnoºiny

IA. Vkláda
í posloupnost je obdobou reduk£ní posloupnosti. �íká, které pomo
nésymboly se mají vloºit do seznamu, a kam (relativn¥ vzhledem k poloze pra
ovníhlavy) se mají vloºit. Je-li hodnotou vkláda
í funk
e prázdná posloupnost λ,nevkládá se nikam ni
. Je-li její hodnotou !, vkládá se nová poloºka se zna£kou! vlevo p°ed poloºku snímanou pra
ovní hlavou. Hodnota ?000 °íká, ºe se mávloºit zna£ka ? p°ed t°etí poloºku vlevo p°ed pra
ovní hlavou.Krok výpo£tu robustního analyzátoru. V²e
hny t°i funk
e se podílejí nakaºdém kroku výpo£tu analyzátoru. Ten se skládá z následují
í
h ak
í:P°esun doprava. Analyzátor za£íná kaºdý sv·j krok p°esunem pra
ovní hlavydoprava na následují
í poloºku pra
ovního seznamu.Aplika
e p°e
hodové funk
e. Podle aktuálního stavu °ídí
í jednotky a sym-bolu snímaného pra
ovní hlavou analyzátor ur£í pomo
í p°e
hodové funk
enový stav °ídí
í jednotky. Je-li nový stav END, pak výpo£et kon£í.30



Aplika
e reduk£ní funk
e. Podle nového stavu °ídí
í jednotky ur£í analyzátorreduk£ní posloupnost. Pak ze seznamu odstraní poloºky, jak to reduk£níposloupnost p°edepisuje.Aplika
e vkláda
í funk
e. Podobn¥ jako v p°ípad¥ reduk£ní funk
e analyzátorpodle nového stavu °ídí
í jednotky ur£í vkláda
í posloupnost a vloºí podlení do pra
ovního seznamu nové poloºky obsahují
í pomo
né symboly.Stejn¥ jako reduk£ní automat, i robustní analyzátor zpra
ovává seznam v etapá
h.Etapa kon£í, jakmile analyzátor dosáhne stavu END nebo dojde ke zm¥n¥ pra
ov-ního seznamu podle neprázdné hodnoty reduk£ní nebo vkláda
í funk
e. Poté hnedp°epne svou °ídí
í jednotku do po£áte£ního stavu sA a p°esune pra
ovní hlavu naza£átek seznamu, nad první poloºku obsahují
í levý omezova£ �. Stejn¥ jako proreduk£ní automat m·ºeme tedy i pro robustní analyzátor de�novat monotonii irela
i ⇒A.2.4.2 Postpre�xový robustní analyzátorNyní ukáºeme, jak popsanou metodu lokaliza
e pre�xový
h a postpre�xový
hkorektností implementovat robustním analyzátorem. Zkonstruujeme ho pro libo-volný normovaný mon-red-automat M rozpoznávají
í neprázdný jazyk. Získanýanalyzátor A budeme nazývat postpre�xový robustní analyzátor.Analyzátor nejprve nalezne nejdel²í korektní (vzhledem k L(M)) pre�x slovaobsaºeného v pra
ovním seznamu, ozna£í ho zna£kou ! a dále pak bude hledatpostpre�xové (ne)korektnosti jazyka L(M) tak, ºe bude pomo
í funk
e δM (po-£ítané pro 
elé mnoºiny stav·) simulovat v²e
hny moºné výpo£ty automatu Mna £áste
h pra
ovního seznamu za zna£kou ! ozna£ují
í 
hybu nebo za zna£kou? ozna£ují
í nemoºnost jednozna£ného pokra£ování simula
e výpo£tu automatu
M . Vstupní abe
eda XA analyzátoru se shoduje se vstupní abe
edou ΣM automa-tu M . Pomo
ná abe
eda YA je tvo°ena zna£kami !, ? a mnoºinami dvoji
 stav·automatu M a slov nad abe
edou ΣM délky men²í neº kM . Stavy °ídí
í jednotkyanalyzátoru jsou spe
iální stavy red, END nebo troji
e

〈m, u, γ〉tvo°ené reduk£ní posloupností m, slovem u sloºeným ze vstupní
h symbol· ukon-£eným p°ípadn¥ i pravým omezova£em � a °et¥z
em γ ∈ Y ∗
A pomo
ný
h symbol·.Délka m je omezená konstantou 2 · kM , délka u i γ konstantou kM . Po£áte£nímstavem sA analyzátoru je troji
e

〈λ, λ, {(sM , λ)}〉.Funk
e postpre�xového robustního analyzátoru. P°e
hodová, reduk£ní avkláda
í funk
e postpre�xového robustního analyzátoru jsou de�nované v tabul-
e 2.4. První sloupe
 stru£n¥ popisuje krok analyzátoru, druhý sloupe
 obsahujehodnoty p°e
hodové funk
e pro daný krok, t°etí sloupe
 hodnoty vkláda
í a re-duk£ní funk
e, £tvrtý sloupe
 udává podmínku, která musí být pro daný krokspln¥na. Reduk£ní resp. vkláda
í funk
i uvádíme pouze v p°ípade
h, kdy vra
íneprázdnou reduk£ní resp. vkláda
í posloupnost.31



popis kroku p°e
hodová funk
e vkláda
í a reduk£nífunk
e podmínka pro

S′ = δM (S, a) \ {ERR}p°e
hod p°es vstupní symbol tA(〈m,u, γ·U〉, a) = 〈m′·0, u′·a, γ′·U ′〉 ∅ 6= S′ ⊆ SMp°e
hod p°es pomo
ný symbol tA(〈m,u, γ·U〉, V ) = 〈m′·1, u, γ·V 〉jednozna£ná nekorektnost tA(〈m,u, γ·U〉, a) = 〈λ, λ, ∅〉 iA(〈λ, λ, ∅〉) = ! S′ = ∅p°e
hod p°es zna£ku ! tA(〈m,u, γ·U〉, !) = 〈λ, λ, UM 〉nejednozna£ná reduk
e tA(〈m,u, γ·U〉, a) = 〈λ, λ, U ′〉
S′ ) {RED(n)}tA(〈λ, λ, U ′〉, b) = red iA(red) = ?(p°e
hod p°es zna£ku ?) tA(〈λ, λ, U

′〉, ?) = 〈λ, λ, UM 〉jednozna£ná reduk
e tA(〈m,u, γ·U〉, a) = 〈m′·0, u′·a, γ′·U ′〉
rA(〈m

′·0, u′·a, γ′·U ′〉) = mr S′ = {RED(n)}
iA(〈m′·0, u′·a, γ′·U ′〉) = mipopis kroku p°e
hodová funk
e vkláda
í a reduk£nífunk
e podmínka pro

S′ = δM (S, �) \ {ERR}korektní su�x tA(〈m,u, γ·U〉, �) = END ACC ∈ S′nejednozna£ná reduk
e tA(〈m,u, γ·U〉, �) = END ACC 6∈ S′ ) {RED(n)}jednozna£ná nekorektnost tA(〈m,u, γ·U〉, �) = 〈λ, λ, ∅〉 iA(〈λ, λ, ∅〉) = ! S′ = ∅jednozna£ná reduk
e tA(〈m,u, γ·U〉, �) = 〈m′·0, u′·�, γ′·U ′〉
rA(〈m′·0, u′·�, γ′·U ′〉) = mr S′ = {RED(n)}
iA(〈m

′·0, u′·�, γ′·U ′〉) = miTabulka 2.4: Funk
e postpre�xového robustního analyzátoru.
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Tabulka má dv¥ £ásti: První £ást rozebírá situa
e, kdy pra
ovní hlava analyzá-toru snímá vstupní symbol a ∈ ΣM , pomo
ný symbol V nebo zna£ku !. V p°ípad¥nejednozna£né reduk
e, která se skládá ze dvou krok·, je v první £ásti tabulkyzahrnutý i druhý krok, kdy hlava analyzátoru snímá následují
í poloºku obsa-hují
í symbol b ∈ ΣM ∪ {�} nebo zna£ku ?. Mnoºinu S z podmínky ve £tvrtémsloup
i tabulky a mnoºiny S ′, U ′ a UM z de�ni
e p°e
hodové funk
e spo£ítámetakto:
S = {δ∗M(s, x) | (s, x) ∈ U}

S ′ = δM(S, a) \ {ERR}
U ′ = {(s′, λ) | s′ ∈ S ′}

UM = {(s, λ) | s ∈ SM}Druhá £ást tabulky se v¥nuje situa
ím, kdy pra
ovní hlava snímá poslední poloºkuseznamu obsahují
í pravý omezova£ �.V kaºdé situa
i uvedené v tabul
e je °ídí
í jednotka ve stavu
〈m, u, γ · U〉,kde pro mnoºinu S odvozenou z mnoºiny U platí ∅ 6= S ⊆ SM , m je reduk£níposloupnost, u je slovo tvo°ené symboly vstupní abe
edy a γ je °et¥ze
 tvo°enýsymboly pomo
né abe
edy. Tento stav °ídí
í jednotky z
ela popisuje su�x slovav pra
ovním seznamu vlevo p°ed pra
ovní hlavou: Je-li ω nejdel²í slovo, které

• je su�xem slova obsaºeném v £ásti seznamu vlevo p°ed pra
ovní hlavou,
• obsahuje nejvý²e kM symbol· vstupní abe
edy,
• neobsahuje ºádnou zna£ku ani omezova£,pak reduk£ní posloupnost m odstra¬uje z ω v²e
hny pomo
né symboly a slovo

u se skládá ze v²e
h vstupní
h symbol· ve slov¥ ω, £ili u = ω/m. �et¥ze
 γ · Uobsahuje neprázdné mnoºiny dvoji
, jeji
hº první sloºky obsahují nekon
ové stavyautomatu M , ve který
h robustní analyzátor simuloval p°esun automatu M nadpo°adím odpovídají
í vstupní symbol slova u.Nový stav °ídí
í jednotky je v tabul
e 2.4 dán reduk£ní posloupnostím′, slovem
u′ a °et¥z
em γ′. Volíme je tak, aby i pro nový stav °ídí
í jednotky analyzátoruplatil uvedený vztah se su�xem slova obsaºeného v £ásti pra
ovního seznamu poda vlevo p°ed pra
ovní hlavou.Podrobn¥ji se je²t¥ podívejme na nejednozna£nou a jednozna£nou reduk
i.Nejednozna£ná reduk
e. Nejednozna£ná reduk
e se skládá ze dvou kro-k·. V prvním z ni
h postpre�xový robustní analyzátor p°evede °ídí
í jednotku dostavu 〈λ, λ, U ′〉 a p°esune svou pra
ovní hlavu za symbol, který nejednozna£noureduk
i �zp·sobil� . V druhém kroku pak zkontroluje, zda nejednozna£nou reduk
ina tomto míst¥ v seznamu jiº neozna£il v n¥které z p°ed
hozí
h etap svého výpo-£tu. Pokud k ozna£ení nejednozna£nosti je²t¥ nedo²lo (symbol b snímaný pra
ovníhlavou není zna£ka ?), p°ejde do spe
iálního stavu red a nejednozna£nost ozna£ízna£kou ?. Pokud k ozna£ení nejednozna£nosti jiº do²lo (pra
ovní hlava snímá ?),pak pokra£uje v analýze za zna£kou ? simula
í v²e
h moºný
h výpo£t· automatu
M vy
házejí
í
h z mnoºiny SM v²e
h jeho nekon
ový
h stav·.33



Jednozna£ná reduk
e. Je-li S ′ = {RED(n)} pro n¥jakou reduk£ní posloup-nost n, pak analyzátor redukuje pra
ovní seznam a vkládá do n¥ho pomo
nýsymbol zaji²´ují
í návaznost následují
í etapy výpo£tu nad zkrá
eným slovem.Analyzátor redukuje jen symboly obsaºené v su�xu ω slova pod a vlevo p°edpra
ovní hlavou popsaném novým stavem °ídí
í jednotky
〈m′ · 0, u′ · a, γ′ · U ′〉,a to i v p°ípad¥, ºe reduk£ní posloupnost n je del²í neº slovo u′ ·a. Analyzátor totiºredukuje vºdy jen symboly za poslední zna£kou ! nebo ? nebo levým omezova£em�. Ne
h´ k je minimum z délek slova u′ ·a a reduk£ní posloupnosti n. Ne
h´ dále

• u1 je su�x délky k slova u′ · a,
• U1 je k-tý symbol °et¥z
e γ′ zprava,
• n = n2n1, kde |n1| = k, a
• m1 je nejdel²í su�x posloupnosti 0k ·m′ · 0 obsahují
í práv¥ k symbol· 04.Reduk
i analyzátoru rozd¥líme do dvou krok·: Nejd°íve z ω odstraní v²e
hnypomo
né symboly podle reduk£ní posloupnosti m1. Poté slovo ω/m1 zredukujepodle reduk£ní posloupnosti n1. Reduk£ní posloupnostmr z tabulky 2.4 kombinu-je reduk£ní posloupnosti m1 a n1 do jedné se stejným efektem, jaký má postupnáreduk
e nejd°íve podle m1 a pak podle n1.Nakone
 analyzátor vloºí do pra
ovního seznamu pomo
ný symbol U ′

1 bezpro-st°edn¥ p°ed vstupní symboly, které v seznamu z·staly z u1. Vkláda
í posloupnost
mi z tabulky 2.4 je tedy rovna U ′

1 · 0|u1/n1|. Mnoºinu U ′
1 de�nujeme takto:

U ′
1 =

{
(s′, x′) | ∃v ∈ Σ∗

M , (s, x) ∈ U1 : x
′ = vx/n2 a

δ∗M (s, v) = s′ a δ∗M (s′, xu1) = RED(n) a
|v| = max{0, |n2| − |x|}

}
.Je-li k = |n|, pak £ást seznamu zasaºená reduk£ní posloupností n neobsahujeºádnou zna£ku. Slovo v v de�ni
i mnoºiny U ′

1 je prázdné, u1 = ua, n2 = λ,takºe s = s′, x = x′ a mnoºina U ′
1 v tomto p°ípad¥ obsahuje práv¥ v²e
hnydvoji
e (s, x) mnoºiny U1 takové, ºe δM(s, xu′a) = RED(n). (Neobsahuje pouze tydvoji
e (s, x) z mnoºiny U1, pro které je δ∗M(s, xu′a) = ERR.) V následují
í etap¥vyjde analyzátor z mnoºiny U ′

1 p°i po£ítání funk
e δ∗M nad zredukovaným su�xemseznamu obsahují
ím (u′a/n) · . . ..Je-li k < |n|, pak by reduk
e podle 
elé reduk£ní posloupnosti n zasáhla i£ást seznamu p°ed poslední zna£kou vloºenou analyzátorem do seznamu. Tato£ást seznamu ale nemá ºádnou souvislost s £ástí seznamu za zna£kou. Proto m·-ºeme redukovat jen symboly za poslední zna£kou. Také 
h
eme správn¥ omezitmnoºinu stav· automatu M , ve který
h v následují
í etap¥ vstoupíme nad zredu-kovanou £ást seznamu. Vezmeme tedy v²e
hny dvoji
e (s′, x′) takové, ºe automat
M p°ejde p°es n¥jaké slovo v délky max{0, |n2| − |x|} do stavu n¥jaké dvoji
e
(s, x) z mnoºiny U1 a pak dále p°es slovo xu1 do kon
ového stavu RED(n). Stav
δ∗M(s′, vx/n2) je pak stav, ve kterém simulovaný automat M v následují
í etap¥vstoupí nad zredukovanou £ást seznamu za poslední dosud vloºenou zna£kou.4Pokud je vlevo p°ed k-tým symbolem 0 zprava symbol 1, pak m1 zleva za£íná tímto sym-bolem 1. 34



Projek
e zna£ek do vstupního slova. Vstupní slovo w s promítnutými zna£-kami vloºenými do seznamu b¥hem analýzy robustním analyzátorem A budemeozna£ovat
pA(w).P°íklad 2.4.1. Lokaliza
i pre�xový
h a postpre�xový
h (ne)korektností ve slov¥�a++(a)+)(a� a promítnutí zna£ek do tohoto slova jsme jiº ukázali v p°íkladu2.3.1. Zde pro ilustra
i funk
e pA je²t¥ uvádíme její hodnoty nad vstupním slo-vem �a++(a)+)(a� pro robustní analyzátory A1, A2 a A3 sestrojené po °ad¥ proautomaty M1, M2 a M3:

pA1(�a++(a)+)(a�) = �a+!+?(a)+?)?(a!�
pA2(�a++(a)+)(a�) = �a+!+(a)+!)?(a!�
pA3(�a++(a)+)(a�) = �a+!+(a)+!)!(a!�V¥ta 2.4.2. Ne
h´ M je libovolný normovaný mon-red-automat rozpoznávají
íneprázdný jazyk. Postpre�xový robustní analyzátor A automatu M je monotónní.D·kaz. Analyzátor je deterministi
ký, takºe se nad stejným pre�xem analyzova-ného slova 
hová vºdy stejným zp·sobem. Rozeberme si tedy jeho 
hování v míst¥seznamu s první odli²nou poloºkou oproti p°ed
hozí etap¥.Z tabulky 2.4 vidíme, ºe £ást seznamu zm¥n¥ná oproti p°ed
hozí etap¥ vºdyza£íná vloºenou poloºkou. Tato vloºená poloºka obsahuje zna£ku ! nebo ? nebopomo
ný symbol U .Pokud nová poloºka obsahuje zna£ku, pak analyzátor v p°ed
hozí etap¥ na-v²tívil je²t¥ následují
í poloºku obsahují
í vstupní symbol nebo pravý omezova£�, ale ºádnou dal²í jiº ne. Analyzátor A vºdy p°esune svou hlavu za poloºkuobsahují
í zna£ku ! nebo ?, takºe v tomto p°ípad¥ je jeho výpo£et monotónní.Obsahuje-li nová poloºka pomo
ný symbol U , pak v p°ed
hozí etap¥ do²lok jednozna£né reduk
i. P°i té analyzátor A odstranil ze seznamu sou£asn¥

• poloºku s nezna£kovým pomo
ným symbolem bezprost°edn¥ p°ed první od-stran¥nou poloºkou obsahují
í vstupní symbol,
• v²e
hny poloºky s nezna£kovými pomo
nými symboly kdekoli za první od-stran¥nou poloºkou,
• poloºky se vstupními symboly podle (su�xu) reduk£ní posloupnosti danéjednozna£nou reduk
í automatu M ,a bezprost°edn¥ p°ed první redukovanou poloºku vloºil mnoºinu U . Z libovolnéhostavu δ∗M(s, x), kde (s, x) ∈ U , p°ejde M (protoºe je monotónní) p°es v²e
hnypoloºky nav²tívené v p°ed
hozí etap¥, které z·staly v seznamu. I v tomto p°ípad¥je tedy výpo£et analyzátoru A monotónní.2.5 Záruky metodyV této £ásti poskytneme záruky pro lokaliza
i pre�xový
h a postpre�xový
h(ne)korektností metodou p°edstavenou v této prá
i. Nejprve ukáºeme významzna£ek ! a ?. Dále vymezíme podt°ídu normovaný
h mon-red-automat·, které35



jsou reduk£n¥ jednozna£né, a zde uvedená metoda se v jeji
h p°ípad¥ obejdebez zna£ek ?. Nakone
 prodiskutujeme £asovou sloºitost robustní analýzy imple-mentované postpre�xovým robustním analyzátorem a ukáºeme, jak jí zefektivnitimplementa
í zásobníkovým p°evodníkem.2.5.1 Význam zna£ek ! a ?Význam zna£ek ! a ? promítnutý
h do analyzovaného vstupního slova udávánásledují
í v¥ta. Rozebírá, jaká podslova analyzovaného vstupního slova zna£kyvymezují.V¥ta 2.5.1. Ne
h´ M je normovaný mon-red-automat rozpoznávají
í neprázdnýjazyk a A je jeho postpre�xový robustní analyzátor. Pro libovolné slovo �w� ∈�Σ∗� platí následují
í tvrzení:1. Analyzátor A p°e£te (v jedné nebo ví
e etapá
h) 
elé slovo �w� a skon£í vespe
iálním stavu END.2. Pokud pA(�w�) neobsahuje ºádnou zna£ku !, pak pA(�w�) = �w� a w jeslovem jazyka L(M).3. Pokud �w� ∈ �L(M)�, pak pA(�w�) = �w�.4. Je-li �u! pre�xem slova pA(�w�) a u neobsahuje zna£ku !, pak u neobsahujeani zna£ku ? a �u je nejdel²í korektní pre�x slova �w� vzhledem k jazyku
L(M).5. Je-li !u! nebo ?u! podslovem slova pA(�w�) a u neobsahuje ºádnou zna£ku! ani ?, pak u je su�xem n¥jakého korektního jádra slova �w� vzhledemk jazyku L(M).6. Je-li !u� nebo ?u� su�xem slova pA(�w�) a u neobsahuje ºádnou zna£ku !ani ?, pak u� je su�xem n¥jakého slova jazyka �L(M)�.7. Je-li !u? nebo ?u? podslovem slova pA(�w�) a u neobsahuje ºádnou zna£ku! ani ?, pak u je podslovem n¥jakého slova jazyka �L(M)�.D·kaz. Podívejme se na stav °ídí
í jednotky analyzátoru A. Tím je na za£átkukaºdé etapy po£áte£ní stav

sA =
〈
λ, λ, {(sM , λ)}

〉
,kde sM je po£áte£ní stav automatuM . Ve v¥t²in¥ ostatní
h p°ípad· (krom¥ kroku,který vkládá zna£ku ?) je v °ídí
í jednot
e analyzátoru troji
e

〈m, u, γ · U〉,kde U ⊆
(
(SM ∪ FM) \ {ERR}) × ΣkM

M . Pro p°esun pra
ovní hlavy analyzátorup°es pra
ovní seznam zleva doprava je z tohoto stavu d·leºitá pouze mnoºina U .Ostatní informa
e drºené v °ídí
í jednot
e analyzátor vyuºívá pouze p°i jedno-zna£né reduk
i pra
ovního seznamu. Ne
h´ S = {δ∗M(s, x) | (s, x) ∈ U}. Pokud
∅ 6= S ⊆ SM , pak analyzátor p°esune svou pra
ovní hlavu na následují
í poloºku36



vpravo a podle symbolu, který tato poloºka obsahuje zm¥ní stav své °ídí
í jed-notky. Je-li tímto symbolem a ∈ ΣM ∪ {�}, pak novým stavem °ídí
í jednotkyje
〈m′, u′, γ′ · U ′〉, kde U ′ = {(s′, λ) | ∃s ∈ S : δM (s, a) = s′ 6= ERR},pro n¥jaká m′, u′ a γ′. Analyzátor A tak prost°edni
tvím funk
e δM a mnoºinyna kon
i t°etí sloºky stavu své °ídí
í jednotky simuluje výpo£ty automatu M .Nejprve proberme 
hování analyzátoru do vloºení zna£ky !. Z toho vyplyneplatnost tvrzení 2 a 3 a £áste£n¥ (pro v²e
hna �w� ∈ �L(M)�) i platnost tvrzení1. Nezna£kové pomo
né symboly vloºené b¥hem jednozna£ný
h reduk
í do sezna-mu, který neobsahuje ºádnou zna£ku !, neovliv¬ují nijak mnoºinu nekon
ový
hstav· S odvozenou z mnoºiny U obsaºené v °ídí
í jednot
e analyzátoru, proto-ºe je tato mnoºina jednoprvková a shoduje se s mnoºinou ve snímané poloº
e.Ze stejného d·vodu nem·ºe p°ed vloºením zna£ky ! dojít k ºádné reduk£ní ne-jednozna£nosti a tedy ani k vloºení zna£ky ?. Z de�ni
e p°e
hodové, reduk£ní avkláda
í funk
e postpre�xového robustního analyzátoru (viz tabulku 2.4) snadnonahlédneme, ºe analyzátor aº do vloºení zna£ky ! redukuje ze seznamu stejnépoloºky se vstupními symboly jako automat M . Jist¥ také platí, ºe analyzátor

A ukon£í výpo£et nad daným seznamem neobsahují
ím ºádnou zna£ku ! p°e-
hodem do spe
iálního stavu END, práv¥ kdyº automat M p°ejde nad seznamemobsahují
ím stejné vstupní symboly do kon
ového p°ijímají
ího stavu ACC. Tímjsme dokázali tvrzení 2 a 3 a pro v²e
hna �w� ∈ �L(M)� i tvrzení 1.Pro d·kaz tvrzení 4 sta£í k dosud provedenému rozboru doplnit vztah mezietapou analyzátoru A nad seznamem obsahují
ím slovo �xby, b ∈ ΣM ∪ {�}, vekteré vloºí do seznamu první zna£ku ! mezi �x a b, a etapou automatu M nadseznamem obsahují
ím �xby bez pomo
ný
h symbol·. Z°ejm¥ platí, ºe pre�x �xbslova v pra
ovním seznamu dovede analyzátor A v jediné etap¥ do stavu
〈λ, λ, ∅〉,práv¥ kdyº automatM nad pre�xem �x′b získaným z �xb odstran¥ním práv¥ v²e
hpomo
ný
h symbol· p°ejde do stavu ERR. Protoºe je automat M normovaný (atedy pre�xov¥ korektní), je �x′ pre�xem n¥jakého slova z �L(M)� a �x′b nenípre�xem ºádného slova z �L(M)�. Protoºe je M monotónní a pre�xov¥ korektní,nemohl analyzátor A v ºádné z p°ípadný
h p°ed
hozí
h etap nav²tívít poloºku sesymbolem b.Dále dokáºeme tvrzení 5 aº 7. Detailn¥ rozebereme jen tvrzení 5. Tvrzení 6 a7 lze dokázat drobnou modi�ka
í postupu pouºitého v d·kazu tvrzení 5.Ne
h´ !u!a je podslovem slova pA(w), a ∈ ΣM ∪ {�} a ua neobsahuje ºádnouzna£ku. Ukáºeme, ºe zárove¬

∃α, β : αuβ ∈ �L(M)�,
∀α, β : αuaβ 6∈ �L(M)�.P°edpokládejme, ºe analyzátor A zpra
uje !ua v k etapá
h, k ≥ 1. V prvníz t¥
hto etap p°ejde p°es zna£ku ! ve stavu

〈λ, λ, UM〉,37



kde UM = {(s, λ) | s ∈ SM}. Za zna£kou ! tedy simuluje v²e
hny moºné p°esunyautomatu M p°es slovo ua. Po p°esunu p°es n¥jaký pre�x u1 slova ua se dostanedo stavu 〈

m, v, γ ·
{RED(n1)

}〉pro n¥jaká m, v, γ a reduk£ní posloupnost n1. V tomto stavu analyzátor redukujepre�x u1 slova u podle reduk£ní posloupnosti n1 na nový, krat²í5 pre�x v1. Stejn¥jako v první etap¥ nad slovem !ua i v libovolné z následují
í
h etap (krom¥poslední z ni
h) analyzátor redukuje slovo za zna£kou !. V i-té etap¥ (1 ≤ i < k)tedy analyzátor p°esune svou pra
ovní hlavu p°es
vi = (vi−1 · ui)/ni, (2.5)kde

vi−1 je slovo nav²tívené v i-té etap¥, které je tvo°ené vstupními symboly v po-loºká
h seznamu nav²tívený
h v p°ed
hozí, (i− 1)-ní etap¥, v0 = λ,
ui je slovo tvo°ené vstupními symboly v poloºká
h nav²tívený
h poprvé v i-téetap¥ a
ni je reduk£ní posloupnost, podle které analyzátor redukuje slovo vi−1ui v i-téetap¥, n0 = λ.Slovo u pak m·ºeme zapsat jako spojení v0 = λ, u1, u2, . . . , uk,

u = v0 · u1 · u2 · . . . · uk.Protoºe je M pre�xov¥ korektní, nenav²tíví v i-té etap¥ poslední symbol a. K to-mu dojde aº v poslední, k-té etap¥, kdy analyzátor p°ejde p°es !vk−1uka a vlo-ºí zna£ku ! p°ed poslední nav²tívený symbol, tedy a. Po p°esunu p°es vi−1ui(1 ≤ i < k) se analyzátor dostane do �jednozna£né reduk
e� dané reduk£níposloupností ni. Podle té redukuje vi−1ui. Po reduk
i vloºí do seznamu novoupoloºku s pomo
ným symbolem � neprázdnou mnoºinou Ui, kterou omezí sta-vy a zredukovaná podslova omezené délky p°ed viui+1 . . . uk, se kterými simulujeprá
i automatu M v následují
í etap¥. V tomto d·kazu uvaºujeme místo Ui ji-nou mnoºinu Vi p°ímo za zna£kou !, která poslouºí stejn¥, ale hned od za£átku.Z ní vyt¥ºíme informa
i pot°ebnou pro sestrojení pre�xu α, dokládají
ího korekt-nost podslova u vzhledem k jazyku L(M). Mnoºinu Vi de�nujeme pro libovolné
i ∈ {0, . . . , k − 1} takto:
V0 =

{
(s, λ) | s ∈ SM

}

Vi =
{
(s, x) | ∃y, (s′, x′) ∈ Vi−1 : x = yx′/n′

i a
δ∗M(s, y) = s′ a δ∗M (s′, x′vi−1ui) = RED(ni) a
|y| = max{0, |n′

i| − |x′|}
}
,kde n′

i je pre�x reduk£ní posloupnosti ni délky max
{
0, |ni| − |vi−1ui|

}.Tvrzení 2.5.2. Existují ω, s, x taková, ºe
δ∗M(sM , ω) = s a (s, x) ∈ Vk−1 a δ∗M (s, xvk−1uk) ∈ SM .5To, ºe analyzátor zkrátí slovo za zna£kou ! resp. ? jsme diskutovali v popisu �jednozna£néreduk
e� na stran¥ 23. 38



D·kaz tvrzení 2.5.2. Fakt, ºe je mnoºina Vk−1 neprázdná a ºe pro n¥jaký jejíprvek (s, x) nastává δ∗M(s, xvk−1uk) ∈ SM plyne z p°edpokladu, ºe analyzátornad podslovem !ua vykoná k etap a v poslední z ni
h vloºí zna£ku ! mezi u a
a. Protoºe je nekon
ový stav s, stejn¥ jako v²e
hny ostatní stavy automatu M ,dosaºitelný, existuje slovo ω takové, ºe δ∗M (sM , ω) = s.Tvrzení 2.5.3. Pro libovolná i ∈ {1, . . . , k− 1}, ω, s, x existují y, s′, x′ taková,ºe

(
δ∗M(sM , ω) = s a (s, x) ∈ Vi

)
=⇒

(
δ∗M(sM , ωy) = s′ a (s′, x′) ∈ Vi−1

)D·kaz tvrzení 2.5.3. P°edpokládejme, ºe i ∈ {1, . . . , k−1}, ω, s, x jsou libovolnátaková, ºe δ∗M(sM , ω) = s a (s, x) ∈ Vi. Existen
e hledaný
h y, s′ a x′ je zaru£enaz de�ni
e mnoºiny Vi, která °íká, ºe existují y a (s′, x′) ∈ Si−1 takové, ºe δ∗M(s, y) =
s′. Dohromady s p°edpokladem tedy dostáváme δ∗M(sM , ωy) = s′ a (s′, x′) ∈ Vi−1.Hledaný pre�x α získáme na základ¥ tvrzení 2.5.2 a 2.5.3 takto: Vezmemelibovolné pevné ω z tvrzení 2.5.2 a p°ipojíme k n¥mu postupn¥ °et¥z
e yk−2,. . . , y1, jeji
hº existen
i nám pro ω a i ∈ {1, . . . , k − 1} zaru£uje tvrzení 2.5.3.Dostaneme slovo

α = ω · yk−1 · . . . · y1.K α p°idáme je²t¥ prázdné slovo x0, které je druhou sloºkou v²e
h dvoji
 mnoºiny
V0. Ukáºeme, ºe pro n¥jaké α je �αu pre�xem n¥jakého slova jazyka �L(M)�a ºe pro libovolné α slovo �αua pre�xem ºádného slova jazyka �L(M)� není.Z de�ni
e mnoºin Vi a vztahu (2.5) vyplývá následují
í reduk£ní analýza automatu
M dokládají
í, ºe u je podslovem n¥jakého slova jazyka L(M):� α

︷ ︸︸ ︷

ω yk−1 . . . yi . . . y2y1x0 ·

u
︷ ︸︸ ︷

v0u1u2u3 . . . ui+1 . . . uk a �
⇓�ω yk−1 . . . yi+1 . . . y2x1 · v1u2u3 . . . ui+1 . . . uk a �
⇓...
⇓�ω yk−1 . . . yi+1xi · viui+1 . . . uk a �
⇓�ω yk−1 . . . xi+1 · vi+1 . . . uk a �
⇓...
⇓�ω xk−1 · vk−1uk a �

δ∗M(sM , ω xk−1 · vk−1uk) ∈ SMJe²t¥ zbývá dokázat, ºe ua není podslovem ºádného slova jazyka �L(M)�.Pro d·kaz sporem p°edpokládejme, ºe pro n¥jaký pre�x α je �αua pre�xem n¥-jakého slova z �L(M)�. Vezm¥me nejkrat²í takové α. Protoºe u je v libovolném39



slov¥ jazyka L(M) redukované jednozna£ným zp·sobem v k − 1 po sob¥ jdou-
í
h etapá
h podle reduk£ní
h posloupností n1, . . . , nk−1, je tak redukované iv �αuaβ ∈ �L(M)� pro n¥jaké β. Protoºe je α nejkrat²í, hned první etapa nadslovem �αuaβ redukuje £ást podslova u podle reduk£ní posloupnosti n1. Dostá-váme tedy �αua β ⇒∗
M �α′ vk−1uka β.Pak ale pro n¥jaká α′′ a x je α′ = α′′x a

(
δ∗M(sM , α′′), x

)
∈ Vk−1,takºe δ∗M (sM , α′vk−1uka) = ERR, 
oº je spor.Stejným postupem dokáºeme platnost tvrzení 5 pro ?u!a, protoºe po p°e
hodup°es zna£ku ? se analyzátor dostane do stejného stavu jako po p°e
hodu p°eszna£ku !.První £ást d·kazu tvrzení 5, v níº dokazujeme, ºe u je podslovem n¥jakéhoslova jazyka L(M), pouºijeme pro d·kaz tvrzení 7.Rovn¥º d·kaz tvrzení 6 je drobnou modi�ka
í první £ásti na²eho postupu.Odli²nost spo£ívá v tom, ºe slovo u kon£í pravým omezova£em � a analyzátorse p°es n¥j v k-té etap¥ p°esune do spe
iálního stavu END ukon£ují
ího výpo£etanalyzátoru.Tím máme dokázané i tvrzení 1 pro �w� 6∈ �L(M)�.2.5.2 Reduk£ní jednozna£nostJaké musí být vlastnosti mon-red-automatu M , aby jeho postpre�xový robustníanalyzátor zna£ku ? nevloºil do ºádného slova? Tato zna£ka zprava omezuje tapodslova analyzovaného slova, která v r·zný
h slove
h jazyka L(M) dovedou au-tomatM k reduk
ím podle r·zný
h reduk£ní
h posloupností nebo v jednom slov¥k reduk
i a v jiném slov¥ k p°esunu doprava. Zavedeme pojmy jednozna£n¥ redu-kovatelné podslovo a reduk£n¥ jednozna£ný automat a ukáºeme, ºe postpre�xovýrobustní analyzátor reduk£n¥ jednozna£ného automatu zna£ku ? nikdy nepouºije.Podslovo w je reduk£ním automatem M redukovatelné, jestliºe pro n¥jakoureduk£ní posloupnost n jeRED(n) ∈ δ∗M (SM , w).Podslovo w je reduk£ním automatem M jednozna£n¥ redukovatelné, jestliºe pron¥jakou reduk£ní posloupnost n jeRED(n) ∈ δ∗M (SM , w) ⊆ {RED(n), ERR}.Podslovo, které je redukovatelné, ale není jednozna£n¥ redukovatelné budemeozna£ovat jako nejednozna£n¥ redukovatelné podslovo.Reduk£ní automat nazveme reduk£n¥ jednozna£ným, je-li kaºdé jeho reduko-vatelné podslovo jednozna£n¥ redukovatelné.P°íklad 2.5.4. Na²e automaty M1 a M2 z p°íkladu 2.3.1 rozpoznávají
í jazykzjednodu²ený
h aritmeti
ký
h výraz· nejsou reduk£n¥ jednozna£né.40



podslovo w ) a) + a+ +a+ . . .
δ∗M1

(SM1 , w) RED(110) RED(110) RED(11) RED(11) RED . . .RED(101) RED(101) s4 s4 s4(a) nejednozna£n¥ redukovatelná podslovapodslovo w +a) (a) �a+
δ∗M1

(SM1 , w) RED(110) RED(101) RED(11)(b) minimální jednozna£n¥ redukovatelná podslovaTabulka 2.5: Redukovatelná podslova automatu M1.podslovo w ) a) � a�
δ∗M2

(SM2, w) RED(110) RED(110) RED(110) RED(110)RED(101) RED(101) ACC ACC(a) nejednozna£n¥ redukovatelná podslovapodslovo w +a) (a) +a�
δ∗M2

(SM2, w) RED(110) RED(101) RED(110)(b) minimální jednozna£n¥ redukovatelná podslovaTabulka 2.6: Redukovatelná podslova automatu M2.Nejprve se podívejme na automat M1. V²e
hna jeho nejednozna£n¥ reduko-vatelná podslova jsou uvedena v tabul
e 2.5a. Jeji
h délku nelze omezit ºádnoukonstantou, protoºe pro libovolné i ≥ 0 je
δ∗M1

(SM1 , (+a)i+) = {ERR, RED(110), s4}Minimální jednozna£n¥ redukovatelná podslova tohoto automatu jsou pak v ta-bul
e 2.5b.Reduk£ní automat M2 má nejednozna£n¥ redukovatelný
h podslov kone£n¥mnoho. V²e
hna jsou v tabul
e 2.6a. Jeho jednozna£n¥ redukovatelná podslovaminimální délky jsou v tabul
e 2.6b.Ost°e monotónní red-automat M3, jehoº robustní analyzátor v p°íklad¥ 2.3.1ur£il v²e
hny 
hyby, je reduk£n¥ jednozna£ný; v²e
hna jeho redukovatelná pod-slova jsou redukovatelná jednozna£n¥. To je vid¥t p°ímo z tabulky 2.3 jeho p°e-
hodové funk
e fM3 . Sloup
e pro p°e
hod p°es symboly + a ) jsou jediné, kteréobsahují reduk£ní kon
ové stavy, a ve sloup
i pro p°e
hod p°es symbol + resp. )je jediný stav r·zný od ERR, a si
e RED(11) resp. RED(101).Význam reduk£ní jednozna£nosti pro lokaliza
i syntakti
ký
h 
hyb dokládánásledují
í v¥ta.V¥ta 2.5.5. Je-li M reduk£n¥ jednozna£ný normovaný mon-red-automat roz-poznávají
í neprázdný jazyk, pak jeho postpre�xový robustní analyzátor nevloºízna£ku ? do ºádného analyzovaného slova. V libovolném slov¥ z �Σ∗
M� tedy ur£ípre�xovou i v²e
hny postpre�xové nekorektnosti v·£i jazyku L(M).D·kaz. Reduk£ní jednozna£nost automatu M zaru£uje, ºe pro ºádný symbol a ∈

ΣM ∪ {�} není mnoºina δM(SM , a) nejednozna£ná.41



Poznámka. Vkládání zna£ek ? m·ºeme je²t¥ dále eliminovat následují
í drob-nou modi�ka
í konstruk
e postpre�xového robustního analyzátoru: Z mnoºiny Udrºené na kon
i t°etí sloºky stavu jeho °ídí
í jednotky
〈m, u, γ · U〉m·ºeme odstranit dvoji
i (RED(n), λ), pokud reduk£ní posloupnost n kon£í 0|u|.To znamená, ºe u je tvo°ené práv¥ v²emi vstupními symboly za poslední dosudvloºenou zna£kou ! resp. ?, pod nebo vlevo p°ed pra
ovní hlavou. Reduk
e podle

n nem¥ní slovo u a tudíº nezp·sobí ºádnou nejednozna£nost. Protoºe je automat
M monotónní a ak
eptuje aº po p°e£tení 
elého slova, d°íve nebo pozd¥ji sebu¤ p°esune p°es u dále doprava nebo provede reduk
i, která uº u zm¥ní. A jentyto moºnosti (obsaºené jiº te¤ v mnoºin¥ S) nás zajímají z hlediska p°ípadnénejednozna£nosti pokra£ování analýzy slova za poslední dosud vloºenou zna£kou.Krom¥ odstran¥ní uvedené dvoji
e z mnoºiny U je také t°eba upravit pomo
nýsymbol v seznamu bezprost°edn¥ za nejbliº²í zna£kou ! nebo ? p°ed pra
ovníhlavou.Touto drobnou zm¥nou v konstruk
i analyzátoru by
hom dosáhli následují
íhozp°esn¥ní analýzy slova �a++(a)+)(a� z p°íkladu 2.3.1 v p°ípad¥ postpre�xovéhorobustního analyzátoru sestrojeného pro automat M1 resp. M2:�a+!+?(a)+?) ! (a!� resp. �a+!+(a)+!) ! (a!�.Zm¥na oproti analýze bez uvedené modi�ka
e je zvýrazn¥na zelen¥.2.5.3 �asová sloºitost�asovou sloºitost metody postpre�xové robustní analýzy uvedeme pro dv¥ je-jí implementa
e: pro implementa
i robustním analyzátorem detailn¥ popsanouv £ásti 2.4 a pro implementa
i zásobníkovým p°evodníkem, kterou stru£n¥ nastí-níme níºe.�asová sloºitost analýzy robustním analyzátoremPostpre�xový robustní analyzátor A normovaného mon-red-automatu M zana-lyzuje libovolné slovo �w� ∈ �Σ∗

M� délky n v nejvý²e n etapá
h. V kaºdé etap¥(krom¥ té poslední) p°itom odstraní alespo¬ jednu poloºku. To znamená, ºe sev první etap¥ p°esune p°es nejvý²e n poloºek, ve druhé etap¥ p°es nejvý²e n− 1poloºek, atd. Kaºdá reduk
e m¥ní su�x seznamu pod a vlevo p°ed pra
ovní hlavoudélky nejvý²e 2 · kM . Je²t¥ p°edpokládáme, ºe návrat pra
ovní hlavy na za£átekseznamu, kterým kon£í jedna a za£íná následují
í etapa, lze provést v jednotko-vém £ase. Dohromady tedy dostáváme následují
í horní mez pro po£et p°esun·pra
ovní hlavy:
2 · kM ·

n∑

i=1

i = kM · n · (n+ 1)�asová sloºitost analýzy slova délky n postpre�xovým analyzátorem je tedy
O(n2).42



�asová sloºitost analýzy zásobníkovým p°evodníkemProtoºe je postpre�xový robustní analyzátor A monotónní, jak tvrdí v¥ta 2.4.2,m·ºeme uvedenou £asovou sloºitost sníºit pouºitím zásobníku. Zb¥ºn¥ zde p°ed-vedeme, jak metodu implementovat zásobníkovým p°evodníkem. Ten bude svýmvýstupem realizovat projek
i zna£ek ! a ? do analyzovaného vstupního slova.Jeho výstupem tedy bude vstupní slovo s promítnutými zna£kami. V zásobníkukonstruovaného p°evodníku budeme drºet £ást seznamu vlevo p°ed pra
ovní hla-vou spolu s mnoºinami U z kon
e t°etí sloºky stavu analyzátoru. Je-li v seznamuvlevo p°ed pra
ovní hlavou slovo � a1 a2 . . . al,je v zásobníku � U0 a1 U1 a2 U2 . . . Ul−1 al Ul.V zásobníku drºíme i zna£ky ! a ?. Zásobník eliminuje nutnost opakovan¥ p°e-souvat pra
ovní hlavu p°es v²e
hny poloºky nav²tívené v p°ed
hozí etap¥. Místoodstran¥ní poloºek seznamu podle reduk£ní posloupnosti, vloºení nový
h poloºekpodle vkláda
í posloupnosti a návratu pra
ovní hlavy na za£átek seznamu pro-vedeme zm¥nu nejvý²e 2 · kM poloºek na vr
holu zásobníku. To ud¥láme tak, ºenejprve p°esuneme m¥n¥né poloºky z vr
holu zásobníku do °ídí
í jednotky, v °ídí-
í jednot
e na n¥ aplikujeme reduk£ní a vkláda
í funk
i a to, 
o v °ídí
í jednot
ezbyde, p°esuneme zp¥t do zásobníku. Monotonie analyzátoru A nám zaru£uje, ºelze do zásobníku p°esunout v²e, 
o v °ídí
í jednot
e z·stane po aplika
i reduk£nía vkláda
í funk
e. Zna£ky ! a ? p°itom vkládáme nejen do zásobníku, ale i dovýstupního seznamu p°evodníku.Pro popsaný zásobníkový p°evodník spo£ítáme £asovou sloºitost takto: Pra-
ovní hlava se p°esune p°es v²e
h n symbol· vstupního slova �w�. Simula
e kaºdéreduk
e nyní zabere nejvý²e 2 · kM krok· pro p°esun aº 2 · kM symbol· z vr
holuzásobníku do °ídí
í jednotky a dal²í
h nejvý²e 2 · kM krok· pro p°esun symbol·po aplika
i reduk£ní a vkláda
í funk
e z °ídí
í jednotky zp¥t do zásobníku. Redu-kovat m·ºeme nejvý²e n symbol· vstupní abe
edy v nejvý²e n �etapá
h�. Po£etkrok· analýzy p°i pouºití zásobníku m·ºeme nyní shora omezit takto:
n+ n · (2 · kM + 2 · kM) = (4 · kM + 1) · n�asová sloºitost analýzy slova délky n p°i pouºití zásobníku je tedy

O(n).P°ed
hozí rozbor shrnujeme v následují
ím d·sledku.D·sledek 2.5.6. Ne
h´ M je libovolný normovaný mon-red-automat a A jehopostpre�xový robustní analyzátor. Pak lze sestrojit deterministi
ký zásobníkovýp°evodník, který p°ekládá libovolné slovo �w� ∈ �Σ∗
M� na slovo pA(�w�).43



2.6 ShrnutíNavrhli jsme metodu, kterou lze pro libovolný neprázdný jazyk L ∈ DCFL nadabe
edou Σ (jejíº kaºdý symbol je obsaºen v n¥jakém slov¥ jazyka L) v libovol-ném slov¥ w ∈ Σ∗ lokalizovat pre�xovou (ne)korektnost a n¥které postpre�xové(ne)korektnosti, to v²e v lineárním £ase p°i pouºití zásobníkového p°evodníku.Dále jsme ur£ili, za jaký
h dodate£ný
h podmínek navrºenou metodou nalezne-me v²e
hny postpre�xové (ne)korektnosti.Tam, kde kv·li nejednozna£ným reduk
ím nelze lokalizovat 
elý su�x korekt-ního jádra v analyzovaném slov¥ w, vymezí navrºená metoda ve w zna£kami ! a? alespo¬ podslova, která si
e vedou k nejednozna£né reduk
i, ale jsou zaru£en¥korektní vzhledem k danému jazyku L.V této kapitole jsme pouºili termín zásobníkový p°evodník. Podrobnosti ozásobníkový
h p°evodní
í
h lze nalézt nap°. v [14℄.
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Kapitola 3Normaliza
e reduk£ní
h automat·Metoda postpre�xové robustní analýzy p°edstavená v kapitole 2 je ur£ená pro nor-mované monotónní reduk£ní automaty. Jedná se o podt°ídu reduk£ní
h automat·vymezenou takto: Normovaný je libovolný mon-red-automat, který je sou£asn¥
• pre�xov¥ korektní a
• stavov¥ minimální.V této kapitole ukáºeme, jak k libovolnému mon-red-automatu, který p°ijímáneprázdný jazyk, zkonstruovat ekvivalentní mon-red-automat, který má v²e
hnyuvedené vlastnosti a je tedy normovaný.V první podkapitole nejprve k libovolnémumon-red-automatu sestrojíme ekvi-valentní LR(0)-gramatiku. Tuto gramatiku vyuºijeme v druhé podkapitole kekonstruk
i ekvivalentního pre�xov¥ korektního mon-red-automatu. Poslední, t°etípodkapitola ukazuje, jak minimalizovat mnoºinu stav· libovolného red-automatu.Pro nás bude d·leºité zejména to, ºe p°i minimaliza
i stav· dojde i k odstran¥nínedosaºitelný
h stav·. Jeji
h absen
e je p°i konstruk
i postpre�xového robustníhoanalyzátoru posta£ují
í.3.1 Gramatika mon-red-automatuV této podkapitole popí²eme, jak pro libovolný mon-red-automatM zkonstruovatbezkontextovou gramatiku GM , jejíº deriva£ní stromy jednozna£n¥ korespondujís výpo£ty daného automatu. Ukáºeme, ºe tato gramatika generuje práv¥ jazykrozpoznávaný automatem M , a také, ºe je to LR(0)-gramatika.Pro snaº²í porozum¥ní nejprve zavád¥né pojmy p°edvedeme na monotónnímreduk£ním automatu M , který jsme de�novali p°e
hodovou tabulkou 1.1 na stra-n¥ 14. Tento automat rozpoznává jazyk zjednodu²ený
h aritmeti
ký
h výraz·.Nejd°íve v²ak neformáln¥ zavedeme pojmy, o n¥º se idea konstruk
e gramatiky

GM opírá. Jedná se o stromy výpo£t· mon-red-automatu.3.1.1 Stromy výpo£t· mon-red-automatuZde si ukáºeme, jak výpo£ty libovolného mon-red-automatuM popisovat pomo
íbinární
h uspo°ádaný
h strom·. Tyto stromy nás postupn¥ dovedou ke gramati
egenerují
í práv¥ slova p°ijímaná automatem M .45



Etapa jako seznam nav²tívený
h poloºek. Libovolnou etapu výpo£tu re-duk£ního automatu nad daným slovem m·ºeme jednozna£n¥ ur£it posloupnostísymbol· v poloºká
h pra
ovního seznamu nav²tívený
h pra
ovní hlavou automatub¥hem této etapy. Aby
hom získali úplnou informa
i o etape, sta£í k jednotlivýmpoloºkám doplnit stavy, ve který
h byly tyto poloºky nav²tíveny.První etapu výpo£tu automatu M nad pra
ovním seznamem, který obsahujeslovo �a+a+((a))�, zapí²eme tímto zp·sobem takto:� a + a + ( ( a )Výpo£et jako seznam etap. Výpo£et reduk£ního automatu nad daným slo-vem pak m·ºeme zapsat jako seznam takový
h posloupností ur£ují
í
h po sob¥jdou
í etapy tohoto výpo£tu. Druhou etapu p°idáme pod první etapu tak, abypod sebou na stejné vertikále leºely symboly ze stejný
h poloºek pra
ovního se-znamu a jeji
h vodorovné pozi
e tak byly v souladu s reduk£ní posloupností, podlekteré jsme redukovali pra
ovní seznam v první etap¥:� a + a + ( ( a )1 0 1� a + a + ( a )Celý výpo£et automatu M nad slovem �a+a+((a))� pak reprezentuje následují
íuspo°ádaný seznam po sob¥ jdou
í
h etap:� a + a + ( ( a )� a + a + ( a )� a + a + a �� a + a �� a �Strom výpo£tu. Vidíme, ºe jednotlivé po sob¥ jdou
í etapy se shodují aº k zle-va prvnímu redukovanému symbolu. Shodují
í se za£átky etap slou£íme a z vý-po£tu v podob¥ uspo°ádaného seznamu etap získáme výpo£et v podob¥ uspo°á-daného stromu. � a + a + ( ( a )( a )+ a �a �a �46



U takto získaného stromu drºíme v platnosti pravidlo pouºité p°i kreslení se-znamu etap, a si
e ºe v²e
hny vr
holy stromu, kterým odpovídá stejná poloºkapra
ovního seznamu, umis´ujeme pod sebe na stejnou vertikálu. Maximální 
esty,tedy 
esty z ko°ene do listu, odpovídají £ástem pra
ovního seznamu nav²tívenýmb¥hem jednotlivý
h etap výpo£tu automatu (vr
holy na stejné vertikále uvaºuje-me pouze jednou). Po°adí syn· libovolného vr
holu stromu volíme tak, aby jímur£ené po°adí maximální
h 
est odpovídalo po°adí etap výpo£tu. Poslední maxi-mální 
esta stromu odpovídá p°ijímají
í nebo zamítají
í etap¥, v²e
hny ostatní
esty odpovídají etap¥, která kon£í reduk
í pra
ovního seznamu. Strom s práv¥uvedenými vlastnostmi budeme nazývat stromem výpo£tu reduk£ního automatu.Protoºe reduk£ní automat p°ijímá aº po p°e£tení 
elého seznamu, po p°esunu p°espravý omezova£ �, pokrývá strom p°ijímají
ího výpo£tu 
elý pra
ovní seznam.Jak je patrné z práv¥ uvedeného obrázku stromu výpo£tu, neslu£ujeme úpln¥
elé shodují
í se za£átky po sob¥ jdou
í
h etap. Neslu£ujeme totiº poloºku bez-prost°edn¥ p°ed
házejí
í první poloº
e odstran¥né na kon
i první ze slu£ovaný
hetap. Díky tomu je strom výpo£tu binární a to nám, jak uvidíme dále, zjednodu²ívyjad°ování o nahrazování £ástí výpo£tu jinými £ástmi jiný
h výpo£t·.Zam¥nitelnost podstrom· strom· výpo£t·. Aº do této 
hvíle jsme nespo-léhali na to, ºe reduk£ní automat je monotónní. Dále uº se ale bez monotonieneobejdeme. Zám¥nou podstromu stromu výpo£tu za jiný podstrom jiného stro-mu výpo£tu získáme strom, který za jistý
h podmínek reprezentuje n¥jaký jinývýpo£et a je tedy stromem výpo£tu daného automatu. To se povede, reprezentuje-li novém stromu kaºdá maximální 
esta, tedy 
esta z ko°ene do listu, n¥jakouetapu výpo£tu automatu M a z·stane-li v novém stromu za
hována následnostetap p°edstavovaný
h jeho maximálními 
estami. Kaºdá maximální 
esta stromuvýpo£tu monotónního reduk£ního automatu musí ve svý
h vr
hole
h obsahovat(v p°íslu²ném po°adí) p°inejmen²ím v²e
hny symboly obsaºené ve vr
hole
h p°ed-
hozí maximální 
esty, které neodstraní reduk
e daná p°ed
hozí 
estou.Zám¥nou podstromu S1 stromu výpo£tu T1 mon-red-automatu M za pod-strom S2 stromu výpo£tu T2 téhoº automatu získáme strom výpo£tu tohoto au-tomatu, pokud zárove¬
• ko°eny podstrom· S1, S2 obsahují stejný symbol,
• automat M se (libovolné) v etap¥ pro
házejí
í ve stromu T1 ko°enem pod-stromu S1 dostane po p°e£tení symbolu v ko°eni podstromu S1 do stejnéhostavu jako po p°e£tení symbolu v ko°eni podstromu S2 v libovolné etap¥pro
házejí
í ve stromu T2 ko°enem podstromu S2,
• symboly na první 
est¥ podstromu S1 nav²tívené uº i v poslední etap¥stromu T1, která p°ed
hází v²e
hny etapy pro
házejí
í podstromem S1, seshodují se symboly na první 
est¥ podstromu S2 nav²tívenými uº i v po-slední etap¥ stromu T2, která p°ed
hází etapám pro
házejí
ím podstromem
S2,

• poslední etapa pro
házejí
í podstromem S1 resp. S2 kon£í v obou p°ípade
hbu¤ p°ijetím, nebo zamítnutím, nebo reduk
í, která vpravo za vertikálou47



ko°ene podstromu S1 resp. S2 zane
há stejné symboly a stejným zp·so-bem (stejnou reduk£ní posloupností) redukuje seznam na vertikále ko°enepodstromu S1 resp. S2 a vlevo p°ed ní.Zam¥nitelnost podstromu ve stromu výpo£tu si p°edvedeme na p°íkladu následu-jí
ího stromu T výpo£tu mon-red-automatu M nad slovem �a+a+((a)+a)�.� a + a + ( ( a )( a + a )a )+ a �a �a �Za jaké podstromy je zam¥nitelný podstrom S s ko°enem ve vr
holu obarvenémzelen¥?Kaºdá 
esta podstromu S z jeho ko°ene do libovolného z jeho list· navazuje na
estu z ko°ene 
elého stromu T do ko°ene podstromu S a dohromady reprezentujen¥jakou etapu výpo£tu automatuM . To je dáno tím, ºe se automatM po p°esunup°es symboly vr
hol· 
esty z ko°ene stromu T do ko°ene podstromu S dostanedo stavu δM (s0, a+a+() = s4 a ze stejného stavu se p°esune p°es symboly vr
hol·maximální
h 
est podstromu S za jeho ko°enem. To samé (se stejným stavem s4)musí platit pro nový podstrom, kterým ve stromu T nahradíme podstrom S.V etap¥ bezprost°edn¥ nad podstromem S nav²tívil automat M poloºky pra-
ovního seznamu leºí
í na vertikále zeleného vr
holu a vpravo za ní, které ob-sahují podslovo ((a). Po reduk
i, kterou tato etapa kon£ila, z·stalo v seznamuz podslova ((a) podslovo (a. Tímto zredukovaným podslovem musí za£ínat prvníko°enová 
esta podstromu S i první ko°enová 
esta libovolného podstromu zam¥-nitelného ve stromu T za podstrom S. Díky monotonii automatuM obsahuje totopodslovo v²e
hny symboly, které automat nav²tívil v etapá
h obsaºený
h ve stro-mu T nad podstromem S, které zárove¬ z·staly po t¥
hto etapá
h nezredukovanév pra
ovním seznamu. Délka zbylého podslova (a je shora omezená konstantou
kM .Dále musí být i po zám¥n¥ podstromu zaru£ena návaznost etapy bezprost°edn¥pod podstromem S. Slovo �a+a+(a) v poloºká
h seznamu nav²tívený
h v posledníetap¥ pro
házejí
í podstromem S rozd¥líme vertikálou jeho ko°ene na dv¥ £ásti:pre�x �a+a+( kon£í
í symbolem ( poloºky na vertikále ko°ene podstromu a su�xa) vpravo za touto vertikálou. Stejn¥ tak rozd¥líme i reduk£ní posloupnost 101obsaºenou v reduk£ním stavu RED(101), kterým kon£í poslední etapa pro
házejí
ípodstromem S, na 1 a 01. Pokud bude náhradník podstromu S ve stromu Tredukovat pre�x �a+a+( stejn¥ jako podstrom S, tedy reduk£ní posloupností 1,a ze slova jeho poslední 
esty z ko°ene do listu zbyde stejné slovo jako v p°ípad¥podstromu S, tedy a)/01 = a, pak z·stane návaznost etapy bezprost°edn¥ podpodstromem S za
hována. I zde je d·leºitá monotonie automatu M a omezení48



pre�xu reduk£ní posloupnosti a slova, které zbyde z poslední 
esty podstromuz jeho ko°ene do listu, konstantou kM .Uvedená kritéria zam¥nitelnosti s podstromem S ve stromu T spl¬ují nap°í-klad podstromy následují
í
h strom· výpo£t· automatu M s ko°eny v zelený
hvr
hole
h. � ( ( a )( a )� a �� ( ( a )( a + a + a )a + a )a )� a �Zám¥nami tak získáme stromy výpo£t· uvaºovaného automatu nad slovy�a+a+((a))� a �a+a+((a)+a+a)�.Zam¥nitelnost podstrom· strom· výpo£t· p°irozen¥ vede k bezkontextové gra-mati
e, jejíº neterminály odpovídají vr
hol·m strom· výpo£t· oboha
eným oinforma
e nutné pro reprezenta
i etap výpo£tu a jeji
h návaznost (resp. zam¥-nitelnost podstrom·). V libovolném deriva£ním stromu bezkontextové gramatikypak m·ºeme 
elý podstrom nahradit jiným podstromem jiného deriva£ního stro-mu se stejným neterminálem v ko°eni. Zbývá je²t¥ do°e²it, podle jaký
h pravidelneterminály p°episovat na terminály a jiné neterminály. Tato pravidla a po£á-te£ní neterminál nade�nujeme tak, aby deriva£ní stromy gramatiky jednozna£n¥odpovídaly strom·m p°ijímají
í
h výpo£t· daného mon-red-automatu a aby gra-matika generovala stejný jazyk.3.1.2 Gramatika mon-red-automatuPro monotónní reduk£ní automat M sestrojíme gramatiku GM , jejíº deriva£nístromy budou úz
e korespondovat se stromy výpo£t· automatu M .Gra�
ká reprezenta
e deriva£ního stromu. Deriva£ní stromy gramatiky
GM budeme kreslit jinak, neº je u deriva£ní
h strom· zvykem. D·vodem je to,ºe 
h
eme, aby tento obrázek deriva£ního stromu nesl 
elou informa
i o odpoví-dají
ím stromu výpo£tu a tedy se i podobn¥ kreslil. Jde hlavn¥ o reprezenta
ijednotlivý
h etap i jeji
h �d¥lí
í
h míst� . Za
hy
ení d¥lí
í
h míst jednotlivý
hetap bude také hrát podstatnou úlohu v návrhu pravidel gramatiky GM . D¥lí
ímísta budou za
hy
ovat pravidla se dv¥ma neterminály na pravé stran¥.49



pravidlo gra�
ká reprezenta
e
X aY a

X Y

X Y X Y

X aY Z a

X Y

Z

X Y Z X Y

Z

X a a

X

X λ XTabulka 3.1: Gra�
ká reprezenta
e pravidel gramatiky.V tradi£ním obrázku deriva£ního stromu je po£áte£ní neterminál S0 naho°e akaºdé ve stromu pouºité pravidlo je zakresleno tak, ºe neterminál z levé stranypravidla je nad v²emi symboly z pravé strany pravidla, a ty leºí na stejné horizon-tále v po°adí zleva doprava. P°íkladem m·ºe být následují
í gra�
ká reprezenta
epravidla X → aY Z:
X

a Y ZMy stejné pravidlo nakreslíme tak, ºe generovaný terminální symbol a, neterminál
X a neterminál Z budou leºet na stejné vertikále pod sebou a neterminál Y budenapravo od X na stejné horizontále. Takto za
hytíme d¥lí
í místo mezi dv¥maetapami p°íslu²ným deriva£ním stromem.

a

X Y

ZCelý deriva£ní strom gramatiky GM pak gra�
ky znázorníme tak, ºe za£nemepo£áte£ním neterminálem S0 vpravo naho°e a jednotlivé neterminály budemev obrázku rozvíjet, jak udává tabulka 3.1. Získáme tak obrázky podobné obrázk·mstrom· výpo£t· mon-red-automatu M . P°itom budeme dbát na to, aby se hranystromu nek°íºily.Gramatikou mon-red-automatu M je gramatika GM , kterou získáme reduk
í50



gramatiky1
G =

(
V,N, S, P

)
,kde

• V = ΣM ∪ {�, �} je mnoºina terminál·;
• N je mnoºina neterminál· obsahují
í v²e
hny p¥ti
e (a, s, u, o, v) tvo°ené� symbolem a abe
edy ΣM automatu M nebo levým resp. pravým ome-zova£em � resp. �,� kon
ovým nebo nekon
ovým stavem s automatu M ,� slovem u délky nejvý²e kM

2 tvo°eným symboly abe
edy ΣM p°ípadn¥za£ínají
ím levým omezova£em � nebo kon£í
ím pravým omezova£em�,� slovem v délky nejvý²e kM tvo°eným symboly abe
edy ΣM p°ípadn¥kon£í
ím pravým omezova£em � a� opera
í o, která je rovna ACC nebo RED(n) pro libovolnou reduk£níposloupnost n takovou, ºe RED(nn′) ∈ FM pro n¥jaké n′;
• S = (�, sM , λ, ACC, λ) ∈ N je po£áte£ní neterminál, kde sM je po£áte£nístav automatu M ;
• P je mnoºina pravidel de�novaný
h pro libovolné neterminályX , Y , Z ∈ N ,terminály a, b ∈ V , nekon
ový stav s automatuM , slovo u délky nejvý²e kMtvo°ené symboly abe
edy ΣM p°ípadn¥ za£ínají
í levým omezova£em � nebokon£í
í pravým omezova£em �, slovo v délky nejvý²e kM tvo°ené symbolyabe
edy ΣM p°ípadn¥ kon£í
í pravým omezova£em �, reduk£ní posloupnost
n a i ∈ {0, 1} takto:

X → a Y, je-li X = (a, s, λ, RED(n), (b/i) · v) a
Y = (b, fM(s, b), λ, RED(n · i), v)nebo X = (a, s, λ, ACC, λ) a
Y = (b, fM(s, b), λ, ACC, λ),

X → Y, je-li X = (a, s, au, RED(n), (b/i) · v) a
Y = (b, fM(s, b), u, RED(n · i), v)nebo X = (a, s, au, ACC, λ) a
Y = (b, fM(s, b), u, ACC, λ),1Reduk
í gramatiky myslíme omezení mnoºiny neterminál· jen na ty, které

• jsou dosaºitelné z po£áte£ního neterminálu S0 a
• lze z ni
h vygenerovat n¥jaké terminálové slovo,a omezení mnoºiny pravidel jen na pravidla obsahují
í pouze neterminály z nové mnoºiny ne-terminál·.2Konstantu kM jsme de�novali na stran¥ 10 jako délku nejdel²í reduk£ní posloupnosti auto-matu M . 51



S0 = (�, s0, λ, ACC, λ) S1 = (�, ACC, λ, ACC, λ)
S2 = (�, ACC, �, ACC, λ) S3 = (), RED(101), λ, RED(101), λ)
S4 = (), RED(101), ), RED(101), λ) S5 = (), RED(110), λ, RED(110), λ)
S6 = (), RED(110), ), RED(110), λ) S7 = (�, RED(110), λ, RED(110), λ)
S8 = (�, RED(110), �, RED(110), λ) S9 = (�, s0, �a, ACC, λ)
S10 = (a, s1, λ, ACC, λ) S11 = (a, s1, a, ACC, λ)
S12 = (a, s1, a�, ACC, λ) S13 = (+, s2, λ, RED(1), ))
S14 = (+, s2, λ, RED(1), �) S15 = (+, s2, +a, RED(1), ))
S16 = (+, s2, +a, RED(1), �) S17 = (a, s3, λ, RED(11), ))
S18 = (a, s3, λ, RED(11), �) S19 = (a, s3, a, RED(11), ))
S20 = (a, s3, a, RED(11), �) S21 = (a, s3, a), RED(11), ))
S22 = (a, s3, a�, RED(11), �) S23 = ((, s4, λ, RED(1), a)
S24 = ((, s4, (a, RED(1), a) S25 = (a, s5, λ, RED(10), λ)
S26 = (a, s5, a, RED(10), λ) S27 = (a, s5, a), RED(10), λ)Obrázek 3.1: Neterminály gramatiky z p°íkladu 3.1.1.

X → a Y Z, je-li X = (a, s, λ, o, v) a
Y = (b, fM(s, b), λ, RED(1), x) a
Z = (a, s, ax, o, v),

X → Y Z, je-li X = (a, s, au, o, v) a
Y = (b, fM(s, b), u, RED(1), x) a
Z = (a, s, ax, o, v),

X → a, je-li X = (a, RED(n), λ, RED(n), λ)nebo X = (a, ACC, λ, ACC, λ),
X → λ, je-li X = (a, RED(n), a, RED(n), λ)nebo X = (a, ACC, a, ACC, λ).

G a tedy i GM je z°ejm¥ bezkontextovou gramatikou. Pro po
hopení zám¥rukonstruk
e gramatiky doporu£ujeme £tená°i projít následují
í p°íklad, pomo
ín¥hoº základní my²lenky konstruk
e v následují
ím textu vysv¥tlujeme.P°íklad 3.1.1. Gramatika GM mon-red-automatu M rozpoznávají
ího jazykzjednodu²ený
h aritmeti
ký
h výraz· má neterminály na obrázku 3.1 a pravi-dla na obrázku 3.2. Deriva£ní strom, který dává slovo �a+a+((a))�, nakreslenýna²ím zp·sobem je na obrázku 3.3a. Pov²imn¥me si, ºe mezi jeho maximálnímineterminálovými 
estami a etapami výpo£tu automatu M nad stejným slovem je52



S0 → �S10 | �S23 S9 S1 → �
S2 → λ S3 → )
S4 → λ S5 → )
S6 → λ S7 → �
S8 → λ S9 → S11

S10 → aS1 | aS14 S12 S11 → S1 | S14 S12

S12 → S2 S13 → +S17 | +S23 S15

S14 → +S18 | +S23 S16 S15 → S19

S16 → S20 S17 → aS5 | aS13 S21

S18 → aS7 | aS14 S22 S19 → S5 | S13 S21

S20 → S7 | S14 S22 S21 → S6

S22 → S8 S23 → (S25 | (S23 S24

S24 → S26 S25 → aS3 | aS13 S27

S26 → S3 | S13 S27 S27 → S4Obrázek 3.2: Pravidla gramatiky z p°íkladu 3.1.1.� a + a + ( ( a ) ) �
S0 S10 S14 S18 S14 S23 S23 S25 S3

S24 S26 S3

S16 S20 S7

S22 S8

S12 S2(a) deriva£ní strom� a + a + ( ( a )( a )+ a �a �a �(b) jeho zúºení na terminály v první
h sloºká
h neterminál·Obrázek 3.3: Deriva£ní strom, který dává slovo �a+a+((a))�.53



vzájemn¥ jednozna£ná koresponden
e. Ta je dána prvními dv¥ma sloºkami neter-minál· a de�ni
í pravidel gramatiky: Vede-li z neterminálu S1 vodorovná hranado neterminálu S2, pak je S2 prvním neterminálem na pravé stran¥ n¥jakéhopravidla pro p°epis neterminálu S1 a pro n¥jaké symboly a1, a2 a stavy s1, s2 je
(a1, s1, . . .) = S1 S2 = (a2, s2, . . .) fM(s1, a2) = s2Vede-li z neterminálu S1 svislá hrana do neterminálu S2, pak je S2 druhým ne-terminálem na pravé stran¥ n¥jakého pravidla pro p°epis neterminálu S1 a pron¥jaký symbol a a stav s je

S1 = (a, s, . . .)

S2 = (a, s, . . .)Pokud obrázek 3.3a zúºíme jen na první sloºky neterminál·, získáme strom vý-po£tu na obrázku 3.3b. V tomto stromu obsahuje kaºdá 
esta z ko°ene do listupre�x pra
ovního seznamu nav²tívený automatem M v p°íslu²né etap¥ výpo£tuautomatu M nad slovem a+a+((a)). Vidíme, ºe 
esty z ko°ene do listu, které vestromu výpo£tu odpovídají etapám výpo£tu automatu nad daným slovem, jedno-zna£n¥ korespondují s maximálními neterminálovými 
estami (
estami z ko°enedo neterminálového listu) deriva£ního stromu, který dává stejné slovo.Následnost etap je dána t°etí, £tvrtou a pátou sloºkou neterminál·:
• T°etí sloºka neterminálu ur£uje, zda byl symbol v jeho první sloº
e jiºvygenerován na n¥které z p°ed
hozí
h maximální
h neterminálový
h 
estderiva£ního stromu (resp. nav²tíven pra
ovní hlavou automatu v n¥kteréz p°ed
hozí
h etap).
• �tvrtá sloºka sloºka °íká, kde p°ed neterminálem se odpojuje následují
ímaximální neterminálová 
esta.
• Poslední, pátá sloºka ur£uje symboly v první
h sloºká
h neterminál· násle-dují
í 
esty za rozv¥tvením.Deriva£ní stromy a etapy výpo£t· mon-red-automatu. Nyní si ukáºeme,jak od deriva£ního stromu, který dává slovo w redukovatelné automatem M naslovo w′, p°ejít k deriva£nímu stromu, který dává slovo w′. Nejprve zavedemenásledují
í zna£ení: Je-li

X = (a, s, u, o, v)libovolný neterminál gramatiky GM , pak
Xλ = (a, s, λ, o, v).

Xλ získáme z neterminálu X nahrazením slova u ve t°etí sloº
e prázdným slovem
λ. P°ímo z de�ni
e pravidel gramatiky GM plyne platnost následují
í
h implika
í,kde a je symbol v první sloº
e p¥ti
e X , ω je libovolný neterminál gramatiky GM54



� a1 . . . ai−1 ai ai+1 . . . am1 a′j . . . a′m2

S0 S1 · · · Si−1 Si Si+1 · · · Sm1

S ′
i · · · S ′

j · · · S ′
m2(a) první dv¥ maximální neterminálové 
esty p·vodního stromu� a1 . . . ai−1 a′i ai+1 . . . am1 a′j . . . a′m2

S0 S1 · · · Si−1 S ′λ
i · · · S ′λ

j · · · S ′λ
m2(b) první maximální neterminálová 
esta výsledného stromuObrázek 3.4: Funk
e R.nebo prázdné slovo:

X ∈ V =⇒ Xλ ∈ V (3.1)
X → a Y Z ∈ P =⇒ X = Zλ (3.2)
X → Y ω ∈ P =⇒ Xλ → a Y λω ∈ P (3.3)
X → λ ∈ P =⇒ Xλ → a ∈ P (3.4)

X → a Y ω ∈ P =⇒ X = Xλ a Y = Y λ (3.5)Dále zavedeme funk
i R, která libovolnému deriva£nímu stromu T gramatiky
GM s alespo¬ dv¥ma maximálními neterminálovými 
estami p°i°adí strom R(T ).Ukáºeme, ºe výsledný strom je rovn¥º deriva£ním stromem gramatiky GM , a ºemá n¥které dal²í, pro na²e ú£ely výhodné vlastnosti. Nejprve ale popí²eme jehokonstruk
i.P°edpokládejme, ºe první dv¥ maximální neterminálové 
esty stromu T spolus terminály, které generují, jsou nakreslené na obrázku 3.4a. Z libovolného z vr-
hol· S0, . . . , Si−1, S ′

i, . . . , S ′
m2

m·ºe (ale nemusí) vést dal²í svislá hrana dol· don¥jakého dal²ího neterminálu. Z vr
holu Si vede svislá hrana dol· do vr
holu S ′
i,z vr
hol· Si+1, . . . , Sm1 ºádná svislá hrana sm¥rem dol· nevede.Strom R(T ) sestrojíme následují
ím zp·sobem:1. Odstraníme terminální vr
holy ai, . . . , am1 a a′j , . . . , a′m2

.2. Odstraníme vr
holy Si, . . . , Sm1 .3. Pro kaºdé l ∈ {i, . . . , m2} provedeme následují
í:(a) vr
hol S ′
l nahradíme vr
holem S ′λ

l(b) p°idáme terminální vr
hol a′l, kde a′l je symbol v první sloº
e netermi-nálu S ′λ
l(
) p°idáme hranu z S ′λ

l do a′l 55



4. P°idáme vodorovnou hranu z vr
holu Si−1 do vr
holu S ′λ
l .Z první
h dvou maximální
h neterminálový
h 
est stromu T (v£etn¥ terminál·,které generují) na obrázku 3.4a dostaneme funk
í R 
estu nakreslenou na obrázku3.4b.Tvrzení 3.1.2. Pro kaºdý deriva£ní strom T gramatiky GM , který leºí v de�ni£-ním oboru funk
e R (obsahuje alespo¬ dv¥ maximální neterminálové 
esty), platínásledují
í tvrzení:(i) R(T ) je deriva£ním stromem gramatiky GM(ii) R(T ) obsahuje o jednu maximální neterminálovou 
estu mén¥ neº T(iii) dává-li T slovo w a R(T ) slovo w′, pak w ⇒M w′D·kaz. P°edpokládejme, ºe první dv¥ maximální neterminálové 
esty stromu Tspolu s generovanými terminály vypadají stejn¥ jako na obrázku 3.4a.Tvrzení (i). Z (3.1) plyne, ºe vr
holy S ′λ

i , . . . , S ′λ
j , . . . , S ′λ

m2
na obrázku 3.4bjsou neterminály gramatiky GM .V první maximální neterminálové 
est¥ stromu T jsou pouºitá pravidla

Si−1 → ai−1 Si ω

Si → ai Si+1 S
′
ipro n¥jaké ω ∈ V ∪ {λ}. Podle (3.2) je Si = S ′λ

i , takºe
Si−1 → ai−1 S

′λ
i ωje pravidlo gramatikyGM . Protoºe v druhé maximální neterminálové 
est¥ stromu

T jsou pouºitá pravidla
S ′
i → S ′

i+1 ωi+1...
S ′
j−1 → S ′

j ωj

S ′
j → a′j S

′
j+1 ωj+1...

S ′
m2−1 → a′m2−1 S

′
m2

ωm2

S ′
m2

→ a′m2pro n¥jaká ωi+1, . . . , ωm2 ∈ V ∪ {λ}, jsou podle (3.3), (3.4) a (3.5)
S ′λ
i → a′i S

′λ
i+1 ωi+1...

S ′λ
j−1 → a′j−1 S

′λ
j ωj

S ′λ
j → a′j S

′λ
j+1 ωj+1...

S ′λ
m2−1 → a′m2−1 S

′λ
m2

ωm2

S ′λ
m2

→ a′m256



pravidla gramatiky GM . Strom R(T ) je tedy deriva£ním stromem gramatiky GM .Tvrzení (ii). P°i konstruk
i stromu R(T ) ze stromu T do²lo k odstran¥ní su�xuprvní maximální neterminálové 
esty hned za posledním jejím �neterminálovýmrozv¥tvením�. V²e
hny ostatní neterminály byly p°ípadn¥ nahrazeny jinými ne-terminály a v²e
hny ostatní hrany mezi neterminály ve stromu z·staly. Deriva£nístrom R(T ) tedy obsahuje o jednu maximální neterminálovou 
estu mén¥ neºderiva£ní strom T .Tvrzení (iii). Dává-li strom T slovo w a jeho první dv¥ maximální neterminálové
esty jsou na obrázku 3.4a, pak z°ejm¥
w = a0a1 . . . aiai+1 . . . am1xpro n¥jaké x. Neterminál Si je posledním spole£ným netermínálem první
h dvoumaximální
h neterminálový
h 
est stromu T a je p°epsán pouºitím pravidlagramatiky GM na ai Si+1 S
′
i. Z de�ni
e pravidel gramatiky GM pro kaºdé l ∈

{i, . . . , m1 − 1} plyne, ºe sl+1 = fM(sl, al+1), kde sl je stav obsaºený ve druhésloº
e neterminálu Sl, sm1 je stav obsaºený ve druhé sloº
e neterminálu Sm1 ,
sm1 = RED(n) pro n¥jakou reduk£ní posloupnost n,

ai

(ai, si, λ, o, v) = Si Si+1
= (ai+1, si+1, λ, RED(1), u)

(ai, si, ai · u, o, v) = S ′
ipro n¥jaká slova u a v a n¥jakou opera
i o a u = (ai+1 . . . am1)/n = a′i+1 . . . a

′
j−1.Dohromady dostáváme, ºe w′ = a0a1 . . . aiux, a tedy w ⇒M w′.Tvrzení 3.1.3. Pro libovolný deriva£ní strom T gramatiky GM a libovolné slovo�w′� platí: Dává-li T slovo �w� a �w′� ⇒M �w�, pak existuje deriva£ní strom

T ′ gramatiky GM , který dává slovo �w′�, a R(T ′) = T .D·kaz. Jestliºe �w′� ⇒M �w�, pak pro n¥jaká u, v je uv pre�x slova w′�,
δ∗M (sM , uv) = RED(n) a |v| = |n|. Ne
h´ S0 → S1 → . . . → Sm je první ma-ximální neterminálová 
esta deriva£ního stromu T a první sloºky neterminál· natéto 
est¥ po °ad¥ obsahují terminální symboly � = a0, a1, . . . , am. Protoºe jeautomat M monotónní, je m ≥ |uv/n| = l a uv/n = a1 . . . ak . . . al, kde k = |u|.Strom T ′ získáme z stromu T následují
ím zp·sobem:1. Odstraníme terminální symboly ak, . . . , al.2. Neterminály Sk, . . . , Sl na první maximální neterminálové 
est¥ nahradímeneterminály S ′

k, . . . , S ′
l, které získáme z p·vodní
h neterminál· zám¥nouprázdného slova λ ve t°etí sloº
e po °ad¥ slovy

akak+1 . . . al,

ak+1 . . . al,...
al.57



3. P°idáme nové neterminály
S ′′
k = (ak, sk, λ, o, v) = Sk,

S ′′
k+i = (bi, sk+i, λ, RED(n′

i), vi/ni),kde bi je i-tý symbol slova v zleva, v′i je pre�x slova v délky i, v′ivi = v, n′
ije pre�x reduk£ní posloupnosti délky i, n′

ini = n a sk+i = δM(sk, v
′
i) prov²e
hna i ∈ {1, . . . , |v|}.4. P°idáme terminál ak a hranu z neterminálu S ′′

k do tohoto terminálu. Po-dobn¥ p°idáme i terminály b1, . . . , b|v| a p°ipojíme je do nového deriva£níhostromu hranou vedou
í po °ad¥ z neterminálu S ′′
k+1

, . . . , S ′′
k+|v|.5. Neterminál S ′′

k p°ipojíme do nového deriva£ního stromu hranou vedou
í z ne-terminálu Sk−1. Vyuºijeme p°itom pravidla gramatiky Sk−1 → ak−1 S
′′
kS

′
k.Podobn¥ do deriva£ního stromu p°ipojíme i neterminály S ′′

k+1
, . . . , S ′′

k+|v|pomo
í pravidel S ′′
k → ak S

′′
k+1

, . . . , S ′′
k+|v|−1

→ ak+|v|−1 S
′′
k+|v|.Uvedenou konstruk
í jsme získali deriva£ní strom T ′, který dává slovo �w′� a

R(T ′) = T . Korektnost této konstruk
e m·ºeme ov¥°it z de�ni
e neterminál· apravidel gramatiky mon-red-automatu M .Tvrzení 3.1.4. Ne
h´ p je libovolné p°irozené £íslo, T1, . . . , Tp jsou libovolnéderiva£ní stromy gramatiky GM a w1, . . . , wp jsou libovolná slova ze �Σ∗
M �.Pokud zárove¬

• Ti = R(Ti+1) pro v²e
hna i ∈ {1, . . . , p− 1},
• Ti dává slovo wi pro v²e
hna i ∈ {1, . . . , p},pak zárove¬
• wi+1 ⇒M wi pro v²e
hna i ∈ {1, . . . , p− 1},
• w1 je ak
eptované automatem M v jediné etap¥.D·kaz. V¥tu dokáºeme induk
í podle p°irozeného £ísla p. Z°ejm¥ platí, ºe Tiobsahuje práv¥ i maximální
h neterminálový
h 
est.

p = 1. Ne
h´ T1 je deriva£ní strom gramatiky GM , který dává slovo w1 a obsa-huje práv¥ jednu maximální neterminálovou 
estu
S0 S1 · · · Si−1 Si · · · Sm.To znamená, ºe v tomto stromu není pouºité ºádné pravidlo s dv¥ma neterminályna pravé stran¥. Ve stromu T1 jsou tedy pouºitá pouze pravidla

Si−1 → ai | ai Si | Si | λSlovo ve t°etí sloº
e neterminálu Si je (pro v²e
hna i ∈ {1, . . . , m}) prázdné,protoºe je prázdné v po£áte£ním neterminálu S0 a pro v²e
hna pravidla Si−1 →58



ai Si | Si platí, ºe slovo ve t°etí sloº
e neterminálu Si není del²í neº slovo ve t°etísloº
e neterminálu Si−1. Ve stromu T1 jsou tedy pouºitá jen pravidla
Si−1 → ai | ai SiStrom výpo£tu T1 pro slovo w1 vypadá tudíº takto:� a1 . . . ai−1 ai . . . am

S0 S1 · · · Si−1 Si · · · SmZ de�ni
e pravidel gramatky GM ihned plyne, ºe fM(si−1, ai) = si pro v²e
hna
i ∈ {1, . . . , m}, kde s0 je stav ve druhé sloº
e po£áte£ního neterminálu S0 azárove¬ po£áte£ní stav automatu M , si je stav ve druhé sloº
e neterminálu Si.Protoºe v pravidle
h Si−1 → ai Si se shoduje typ opera
e (ACC nebo RED) ve£tvrté sloº
e neterminálu Si−1 s typem opera
e ve £tvrté sloº
e neterminálu Si av po£áte£ním neterminálu S0 je opera
e ACC, je opera
e ACC ve v²e
h neterminá-le
h stromu T1.Automat M ak
eptuje aº po p°esunu p°es pravý omezova£ �, takºe am = �.Dostáváme w = a0a1 . . . am−1am = �w′� a

δ∗M(sM , w′�) = ACCInduk£ní krok. P°edpokládejm¥, ºe v¥ta platí pro p = q ≥ 1. Ukáºeme, ºe platíi pro p = q + 1. Ne
h´ T je libovolný deriva£ní strom gramatiky GM s q + 1maximálními neterminálovými 
estami, který dává slovo w. Pak podle 3.1.2 je
T ′ = R(T ) deriva£ní strom gramatiky GM s q maximálními neterminálovými
estami a dává-li slovo w′, pak w ⇒M w′. Pro strom T ′ v¥ta podle induk£níhop°edpokladu platí, takºe platí i pro strom T .Tvrzení 3.1.5. Ne
h´ p je libovolné p°irozené £íslo, a w1, . . . , wp jsou libovolnáslova ze �Σ∗

M �. Pokud zárove¬
• wi+1 ⇒M wi pro v²e
hna i ∈ {1, . . . , p− 1},
• w1 je ak
eptované automatem M v jediné etap¥.pak pro n¥jaké deriva£ní stromy T1, . . . , Tp gramatiky GM platí zárove¬
• Ti = R(Ti+1) pro v²e
hna i ∈ {1, . . . , p− 1},
• Ti dává slovo wi pro v²e
hna i ∈ {1, . . . , p}.D·kaz. V¥tu dokáºeme induk
í podle p°irozeného £ísla p.

p = 1. P°edpokládejme, ºe slovo w je p°ijato automatem M v jediné etap¥. Pron¥jaká s0, . . . , sm a a1, . . . , am je tedy
δM (s0, a1) = s1...

δM(si−1, ai) = si...
δM(sm−1, am) = sm59



kde s0 je po£áte£ní stav stav automatu M , sm = ACC a am = �. Z toho plyne, ºe
S0 = (a0, s0, λ, ACC, λ)
S1 = (a1, s1, λ, ACC, λ)...
Si = (ai, si, λ, ACC, λ)...
Sm = (am, sm, λ, ACC, λ)kde s0 je po£áte£ní stav automatuM , sm = ACC, a0 = � a am = � jsou neterminálygramatiky GM . S0 je z°ejm¥ po£áte£ní neterminál gramatiky GM a

S0 → a0 S1...
Si−1 → ai−1 Si...
Sm−1 → am−1 Sm

Sm → amjsou pravidla gramatiky GM . M·ºeme tedy zkonstruovat následují
í deriva£nístrom gramatiky GM , který dává slovo w = �a1 . . . am−1�:� a1 . . . ai−1 ai . . . �
S0 S1 · · · Si−1 Si · · · SmInduk£ní krok. P°edpokládejm¥, ºe v¥ta platí pro p = q ≥ 1. Ukáºeme, ºe platíi pro p = q + 1. Ne
h´ w je libovolné slovo jazyka �L(M) �, které automat Mp°ijímá v práv¥ q etapá
h. Ne
h´ dále w′ je libovolné slovo takové, ºe w′ ⇒M w.Podle induk£ního p°edpokladu tedy n¥jaký deriva£ní strom T gramatiky GMdává slovo w. Podle 3.1.3 pak existuje deriva£ní strom T ′, který dává slovo w′a T = R(T ′). V¥ta tedy platí i pro slovo w′, které automat M p°ijímá v q + 1etapá
h.P°ímým d·sledkem tvrzení 3.1.4 a 3.1.5 je následují
í v¥ta.V¥ta 3.1.6. L(GM) = �L(M)�.Dal²í v¥ta °íká, ºe gramatika GM monotónního reduk£ního automatu M jevhodná pro konstruk
i klasi
kého syntakti
kého analyzátoru pro jazyk rozpozná-vaný tímto automatem:V¥ta 3.1.7. GM je LR(0)-gramatika.D·kaz. Nejprve si p°ipome¬me n¥kolik klasi
ký
h pojm· zavád¥ný
h v souvislostis LR(0)-gramatikami, jak jsou uvedeny nap°íklad v [5℄.Poloºkou bezkontextové gramatiky G nazveme kaºdý výraz typu

X → α.β,60



kde X → αβ je pravidlo gramatiky G. Spe
iáln¥ je X → . poloºkou, pokud
X → λ je pravidlem gramatiky G. Pro kaºdé pravidlo X → γ nazýváme X → γ.úplnou poloºkou. �ekneme, ºe A → α.β je platnou poloºkou pro °et¥z ω, jestliºeexistuje pravá v¥tná forma ξAu (u je °et¥z terminál·) taková, ºe ξα = ω. Promnoºinu v²e
h platný
h poloºek pro °et¥z ω budeme uºívat ozna£ení I(ω).Bezkontextová gramatikaG = (V,N, S, P ) se nazývá LR(0)-gramatika, jestliºespl¬uje tyto podmínky:1. Po£áte£ní symbol S se nevyskytuje na pravé stran¥ ºádného pravidla.2. Absen
e kon�ikt· redu
e/redu
e: Pro libovolný °et¥z γ ∈ (V ∪ N)∗ sev mnoºin¥ I(γ) vyskytuje nejvý²e jedna úplná poloºka.3. Absen
e kon�ikt· shift/redu
e: Vyskytuje-li se v I(γ) úplná poloºka, pakuº v I(γ) není ºádná poloºka s terminálem napravo od te£ky.První podmínka je spln¥na, protoºe po£áte£ní neterminál S se v ºádném pravidlegramatiky GM nevyskytuje na pravé stran¥.Zbývají
í dv¥ podmínky dokáºeme pomo
í (souvislý
h) 
harakteristik mnoºinpoloºek postupem p°evzatým z [5℄. Charakteristiku de�nujeme postupn¥, nejprvepro terminální a neterminální symboly, pak pro °et¥z
e terminální
h a netermi-nální
h symbol·, poloºky gramatiky a nakone
 i pro mnoºiny poloºek získanékonstruk
í stav· poloºkového automatu gramatiky GM . Ukáºeme, ºe kaºdá mno-ºina poloºek, která je stavem poloºkového automatu gramatiky GM , má souvis-lou 
harakteristiku, 
oº má za následek absen
i kon�ikt· typu redu
e/redu
e ishift/redu
e ve stave
h poloºkového automatu gramatik GM automatu M .Pro kaºdý terminální i neterminální symbol x gramatiky GM de�nujeme 
ha-rakteristiku [x] symbolu x takto:

[x] =







initial, je-li x = S,
terminal, je-li x ∈ V

(a, s, u), je-li S 6= x = (a, s, u, o, v) ∈ N pro n¥jaká o a v.Charakteristiku °et¥z· α utvo°ený
h z terminál· i neterminál· gramatiky GMde�nujeme p°edpisem
[α] =

{

empty, je-li α = λ,
[x], je-li x ∈ V ∪N a α = xα′ pro n¥jaké α′.Charakteristiku poloºky p = X → α.β de�nujeme takto:

[p] = ([X ], α, [β])Charakteristikou mnoºiny poloºek I gramatiky GM budeme nazývat mnoºinu
[I] = {[p] | p ∈ I}Ov¥°ením pro v²e
hny typy pravidel gramatiky GM dostaneme, ºe první dv¥sloºky 
harakteristiky poloºky jednozna£n¥ ur£ují její t°etí sloºku. P°esn¥ji, jsou-li

(c1,1, α1, c1,2) a (c2,1, α2, c2,2) 
harakteristiky dvou poloºek gramatiky GM , pak
(c1,1 = c2,1 a α1 = α2) =⇒ c1,2 = c2,261



Mnoºina poloºek I má souvislou 
harakteristiku, jestliºe
[I] = {(c0, α, c1), (c1, λ, c2), . . . , (cn−1, λ, cn)}pro n¥jaká c0, c1, c2, . . . , cn−1, cn a α.Ov¥°ením pro v²e
hny typy pravidel gramatiky GM lze dokázat platnost ná-sledují
í
h tvrzení, která °íkají, ºe konstruk
í stav· poloºkového automatu gra-matiky GM vznikají jen mnoºiny poloºek se souvislou 
harakteristikou.1. I(λ) má souvislou 
harakteristiku.2. Jestliºe I má souvislou 
harakteristiku, p = A → α.Bβ ∈ I a Ip = {B →.γ | B → γ ∈ GM}, pak I ∪ Ip má souvislou 
harakteristiku.3. Jestliºe I má souvislou 
harakteristiku, pak pro kaºdý symbol x gramatiky

GM má mnoºina Ix = {A → αx.β | A → α.xβ ∈ I} také souvislou
harakteristiku.Libovolný stav I(γ) poloºkového automatu gramatiky GM má tedy souvislou 
ha-rakteristiku. Z de�ni
e mnoºiny poloºek se souvislou 
harakteristikou vyplývá, ºetaková mnoºina m·ºe obsahovat nejvý²e jednu troji
i, jejíº t°etí sloºka je emptynebo terminal. Kaºdá úplná poloºka A → α. má 
harakteristiku ([A], α, empty),kaºdá poloºka A → α.β, v níº je napravo od te£ky terminál, má 
harakteristi-ku ([A], α, terminal). Proto kaºdá mnoºina poloºek se souvislou 
harakteristikoum·ºe zahrnovat nejvý²e jednu úplnou poloºku a pokud ji zahrnuje, pak jiº neob-sahuje ºádnou poloºku s terminálem napravo od te£ky.Kaºdá mnoºina I(γ) tedy spl¬uje druhou a t°etí podmínku de�ni
e LR(0)-gramatiky a GM je LR(0)-gramatika.3.2 Pre�xov¥ korektní mon-red-automatP°edpokládejme, ºeM je monotónní reduk£ní automat. �íkáme, ºeM je pre�xov¥korektní, jestliºe pro libovolné slovo u ∈ Σ∗
M a reduk£ní posloupnost n platínásledují
í implika
e:

δ∗M(sM , u) ∈ SM =⇒ ∃v ∈ Σ∗
M : uv ∈ L(M)

δ∗M(sM , u) = RED(n) =⇒ ∃v ∈ Σ∗
M : uv ∈ L(M)

δ∗M(sM , u�) = RED(n) =⇒ u ∈ L(M)První dv¥ implika
e °íkají, ºe libovolné slovo u nad abe
edou ΣM , p°es kteréautomat M p°esune svou pra
ovní hlavu a p°itom p°evede svou °ídí
í jednotkuz po£áte£ního stavu sM do libovolného nekon
ového nebo reduk£ního stavu, jepre�xem n¥jakého slova jazyka L(M).T°etí implika
e tvrdí, ºe libovolné slovo u nad abe
edou ΣM , p°es které auto-matM p°esune svou pra
ovní hlavu z po£áte£ního stavu sM , za ním je²t¥ p°ekro£ípravý omezova£ � a p°itom p°evede svou °ídí
í jednotku do libovolného reduk£-ního stavu, je jiº jist¥ slovem jazyka L(M). P°itom k formálnímu p°ijetí slova um·ºe automat pot°ebovat je²t¥ n¥kolik dal²í
h etap.V¥ta 3.2.1. Ke kaºdému mon-red-automatu lze zkonstruovat ekvivalentní pre�-xov¥ korektní mon-red-automat. 62



D·kaz. P°edpokládejme, ºe M je mon-red-automat. K automatu M nejprve se-strojíme LR(0)-gramatikuGM . Tu vyuºijeme p°i konstruk
i reduk£ního automatu
M ′. Nakone
 ukáºeme, ºeM ′ je monotónní, pre�xov¥ korektní a ekvivalentní s p·-vodním reduk£ním automatem M .Konstruk
e reduk£ního automatu M ′. Konstruk
e reduk£ního automatu M ′ p°i-pomíná konstruk
i poloºkového automatu pro gramatikuGM . Nekon
ovými stavyautomatu M ′ budou, stejn¥ jako u poloºkového automatu, mnoºiny poloºek tétogramatiky. Nad libovolným slovem nás ale budou zajímat jen p°e
hody, které byu poloºkového automatu gramatiky GM vedly do prvního stavu,

• který obsahuje úplnou poloºku nebo
• ze kterého nelze p°ejít p°es snímaný terminál do dal²ího stavu.Tyto p°e
hody odpovídají p°esunu p°es terminály generované první maximálníneterminálovou 
estou deriva£ního stromu gramatiky GM ′.Z de�ni
e gramatiky GM plyne, ºe obsahuje jen pravidla následují
í
h typ·

X → a Y Z X → Y Z

X → a Y X → Y

X → a X → λa na první maximální neterminálové 
est¥ libovolného deriva£ního stromu gra-matiky GM jsou pouºítá jen pravidla typ· uvedený
h v prvním sloup
i, tedys pravou stranou za£ínají
í terminálem. Poslední pravidlo pouºité na první maxi-mální neterminálové 
est¥ libovolného deriva£ního stromu gramatiky GM je tedytypu X → a a první úplná poloºka, na kterou poloºkový automat narazí, je tímpádem typu X → a .. Proto budeme stavy reduk£ního automatu M ′ konstruovatjen z následují
í
h typ· poloºek
X → . a Y Z X → a . Y Z

X → . a Y X → a . Y
X → . a X → a .a p°e
hody mezi mnoºinami poloºek omezíme jen na p°e
hody p°es terminálnísymboly.Nejprve pro libovolná u ∈ Σ∗

M a a ∈ ΣM ∪ {�, �} zkonstruujeme mnoºinypoloºek
I(λ) = {S → . � γ | S → � γ ∈ P},

I(ua) = {X → a .α | X → . aα ∈ I(u)}

∪ {Y → . b β | X → . a Y γ ∈ I(u) a Y → b β ∈ P},kde S je po£áte£ní neterminál gramatiky GM . Uvedené mnoºiny poloºek získámestejným postupem, jakým se v klasi
ké teorii k libovolné LR(0)-gramati
e kon-struuje poloºkový automat. Uvaºujeme ale jen poloºky vý²e uvedený
h typ·. Na²emnoºiny poloºek jsou tedy podmnoºinami mnoºin poloºek, které jsou stavy kla-si
kého poloºkového automatu, a tudíº neobsahují ºádný kon�ikt shift/redu
e ani63



redu
e/redu
e. Nekon
ovými stavy reduk£ního automatu M ′ jsou v²e
hny zkon-struované mnoºiny poloºek krom¥ I(λ) a mnoºin obsahují
í
h pouze úplnou po-loºku. Jeho po£áte£ním stavem je mnoºina I(�). Reduk£ními kon
ovými stavyjsou v²e
hny RED(n), pro které existuje úplná poloºka X → a . gramatiky G(M ′)a X = (a, RED(n), λ, RED(n), λ). P°e
hodovou funk
i de�nujeme takto:
fM ′

(
I(u), a

)
=







RED(n), je-li I(ua) = {X → a .} a
X = (a, RED(n), λ, RED(n), λ) pro n¥jaké n,ACC, je-li a = �, I(u�) = {X → � .} a
X = (�, ACC, λ, ACC, λ),ERR, je-li I(ua) = ∅,

I(ua), jinak.Ekvivalen
e automat· M ′ a M . Z°ejm¥ je �L(M)� = L(GM ). Ukáºeme, ºe
L(GM) = �L(M ′)�.P°edpokládejme, ºe �w� ∈ L(GM) a T je deriva£ní strom gramatiky GM , kterýdává �w�. Induk
í podle po£tu maximální
h neterminálový
h 
est ve stromu Tdokáºeme, ºe w ∈ L(M ′).Pokud strom T obsahuje pouze jednu maximální neterminálovou 
estu, pak

I(�w�) = {X → � .} a X = (�, ACC, λ, ACC, λ), takºe δ∗M ′(I(�), w�) = ACC a tedy
w ∈ L(M ′).P°edpokládejme, ºe tvrzení platí pro v²e
hny deriva£ní stromy gramatiky GMs nejvý²e p maximálními neterminálovými 
estami. Dokáºeme, ºe pak platí i proderiva£ní stromy s p+1 maximálními neterminálovými 
estami. Je-li T deriva£nístrom s p+ 1 maximálními neterminálovými 
estami, který dává slovo �w�, pakpodle tvrzení 3.1.2 je R(T ) strom s p maximálními neterminálovými 
estami,který dává slovo �w′� takové, ºe �w� ⇒M �w′�. Podle induk£ního p°edpokladu
w′ ∈ L(M ′). Pro n¥jaký pre�x �ua slova �w� je tedy δ∗M(sM , ua) = RED(n),kde I(�ua) = {X → a .} a X = (a, RED(n), λ, RED(n), λ), takºe δ∗M ′(I(�u), a) =RED(n), �w� ⇒M ′ �w′� a tedy w ∈ L(M ′).Obrá
enou inkluzi (�L(M ′)� ⊆ L(GM)) dokáºeme podobným zp·sobem in-duk
í podle po£tu etap reduk£ní analýzy slova �w� automatem M ′ s vyuºitímtvrzení 3.1.3.Pre�xová korektnost. P°edpokládejme nejprve, ºe se automat M ′ p°esune z po-£áte£ního stavu I(�) p°es pre�x u ∈ Σ∗

M slova w� do stavu I(�u), formáln¥
δ∗M ′(I(�), u) = I(�u).To znamená, ºe z mnoºin I(�), . . . , I(�u) lze po °ad¥ vybrat poloºky uvedenéníºe v levém sloup
i a pouºít je v deriva
i podle gramatiky GM uvedené v pravém64



sloup
i
S → � .S1 γ1 S ⇒ �S1 γ1

S1 → a1 .S2 γ2 ⇒ � a1 S2 γ2γ1... ...
Sk → ak .Sk+1 γk+1 ⇒ � a1 . . . ak

︸ ︷︷ ︸

u

Sk+1γk+1 γk . . . γ2 γ1
︸ ︷︷ ︸

γ

,

kde a1 . . . ak = u. Protoºe je gramatika GM redukovaná, lze v²e
hny neterminályv Sk+1 γk+1 γ p°epsat na n¥jaký terminální °et¥z
e, takºe u je pre�xem n¥jakéhoslova z L(M).Dal²í moºností je, ºe δ∗M ′(I(�), u) = RED(n) pro n¥jakou reduk£ní posloupnost
n. Potom I(�u) = {X → ak .}, kde X = (ak, RED(n), λ, RED(n), λ). Poslednípoloºku Sk → ak .Sk+1 γk+1 v seznamu vý²e sta£í nahradit úplnou poloºkou Sk →
ak . a dostaneme deriva
i S ⇒∗

GM
� u γ. Je-li ak 6= �, pak u je pre�xem n¥jakéhoslova jazyka L(M). Je-li ak = �, pak γ ⇒∗

GM
λ (jinak by gramatikaGM generovalaslovo mimo �Σ∗

M�) a u ∈ L(M)�.Monotonie. P°edpokládejme, ºe automatM ′ se p°esune ze stavu I(�) p°es pre�x
uv slova w� do stavu RED(n) ∈ FM ′ , |v| = |n|, a ºe slovo u se skládá ze symbol·
a1, . . . , ak ∈ ΣM a slovo v ze symbol· ak+1, . . . , al−1 ∈ ΣM , al ∈ ΣM ∪{�}. Stejn¥jako v d·kazu pre�xové korektnosti i nyní m·ºeme z mnoºin I(�), . . . , I(�uv)vybrat poloºky uvedené ve sloup
i vlevo a jeji
h pravidla pak pouºít v odvozeníuvedené ve sloup
i vpravo:

S → � .S1 γ1 S ⇒ �S1 γ1

S1 → a1 .S2 γ2 ⇒ � a1 S2 γ2 γ1... ...
Sk−1 → ak−1 .Sk γk ⇒ � a1 . . . ak−1 Sk γk . . . γ2 γ1

Sk → ak .Sk+1X1 ⇒ � a1 . . . ak−1 ak
︸ ︷︷ ︸

u

Sk+1X0 γk . . . γ2 γ1
︸ ︷︷ ︸

γ

Sk+1 → ak+1 .Sk+2 ⇒ � u ak+1 Sk+2X0 γ... ...
Sl → al . ⇒ � u ak+1 . . . al−1 al

︸ ︷︷ ︸

v

X0 γ = � uv X0 γProtoºe GM je redukovaná, lze z X0 odvodit n¥jaký terminální °et¥ze
. P°ed-pokládejme, ºe v/n = b1 . . . bm. Z de�ni
e gramatiky GM plyne, ºe n¥jaké jejíneterminály X1, X2, . . . , Xm obsahují ve své první sloº
e po °ad¥ symboly b1, b2,65



. . . , bm a gramatika obsahuje následují
í pravidla
Sk → ak Sk+1X0 Sk = Xλ

0

X0 → X1 γ
′
1 Xλ

0 → ak X
λ
1 γ

′
1

X1 → X2 γ
′
2 Xλ

1 → b1X
λ
2 γ

′
2

X2 → X3 γ
′
3 Xλ

2 → b2X
λ
3 γ

′
3... ...

Xm → γ′ Xλ
m → bm γ′Rovnost neterminál· Sk a Xλ

0 spolu existen
í pravidel uvedený
h ve druhémsloup
i plyne z implika
í (3.2), (3.3) a (3.4) na stran¥ 55. Tato pravidla umoº¬ujíautomatu M ′ p°e
hod ze stavu I(�u) p°es slovo v/n = b1b2 . . . bm do nekon
ovéhostavu I(�uv/n) nebo do n¥jakého kon
ového stavu. Reduk£ní automatM ′ je tedymonotónní.P°íklad 3.2.2. Konstruk
i pre�xov¥ korektního mon-red-automatu p°edvedemepro mon-red-automat M rozpoznávají
í jazyk jednodu
hý
h aritmeti
ký
h výra-z·. Jeho p°e
hodovou funk
i jsme de�novali v tabul
e 1.1 na stran¥ 14. Tentoautomat není pre�xov¥ korektní, protoºe po p°esunu p°es pre�xa(+a)∗+a)neskon£í v zamítají
ím kon
ovém stavu ERR, ale redukuje poslední podslovo +a.Pre�xov¥ korektní mon-red-automat M ′ rozpoznávají
í stejný jazyk jako M zís-káme tak, ºe postupn¥ vytvo°íme mnoºiny poloºek uvedené v prvním sloup
itabulky 3.2. P°e
hodová funk
e zkonstruovaného pre�xov¥ korektního mon-red-automatu M ′ je v tabul
e 3.3. Tento automat jiº libovolné slovo za£ínají
í neko-rektním pre�xem a(+a)∗+a) zamítne v jediné etap¥.3.3 Stavov¥ minimální red-automatV této podkapitole ukáºeme, jak minimalizovat mnoºinu kon
ový
h i nekon
ový
hstav· libovolného reduk£ního automatu p°i za
hování zp·sobu ukon£ení jeho etap(ak
epta
e, zamítnutí, reduk
e) i místa v pra
ovním seznamu, kde k ukon£eníetapy dojde. V p°ípad¥ reduk
e pra
ovního seznamu bude za
hována i reduk£níposloupnost ur£ují
í poloºky seznamu k odstran¥ní.Dosaºitelné stavy. P°edpokládejme, ºe M je libovolný reduk£ní automat a
s ∈ SM ∪ FM je jeho libovolný stav. Stav s ozna£íme za dosaºitelný, jestliºe seautomat M v n¥jaké etap¥ p°esune do tohoto stavu ze svého po£áte£ního stavu
sM p°es n¥jaké slovo w ∈ (ΣM ∪ {�})∗, tedy

∃w ∈ (ΣM ∪ {�})∗ : δ∗M(sM , w) = s.Stav, který není dosaºitelný, nazýváme nedosaºitelný.V¥ta 3.3.1. K libovolnému reduk£nímu automatu lze sestrojit ekvivalentní auto-mat, jehoº v²e
hny stavy jsou dosaºitelné.66



mnoºina poloºek následují
í mnoºina poloºek
I(λ) S0 → . �S10 | .�S23 S9 I(�)
I(�) S0 → � .S10 | � .S23 S9,

S10 → . aS1 | . aS14 S12, I(�a)
S23 → . (S25 | . (S23 S24 I(�()

I(�a) S10 → a .S1 | a .S14 S12,
S14 → . +S18 | . +S23 S16, I(�a+)
S1 → . � I(�a�)

I(�() S23 → ( .S25 | ( .S23 S24,
S25 → . aS3 | . aS13 S27, I(�(a)
S23 → . (S25 | . (S23 S24 I(�()

I(�a+) S14 → + .S18 | + .S23 S16,
S18 → . aS7 | . aS14 S22, I(�a+a)
S23 → . (S25 | . (S23 S24 I(�()

I(�a) S1 → � .
I(�(a) S25 → a .S3 | a .S13 S27,

S13 → . +S17 | . +S23 S15, I(�(a+)
S3 → . ) I(�(a))

I(�a+a) S18 → a .S7 | a .S14 S22,
S14 → . +S18 | . +S23 S16, I(�a+)
S7 → . � I(�a+a�)

I(�(a+) S13 → + .S17 | + .S23 S15,
S17 → . aS5 | . aS13 S21, I(�(a+a)
S23 → . (S25 | . (S23 S24 I(�()

I(�(a)) S3 → ( .
I(�(a+a) S17 → a .S5 | a .S13 S21,

S13 → . +S17 | . +S23 S16, I(�(a+)
S5 → . ) I(�(a+a))

I(�(a+a)) S5 → ) .Tabulka 3.2: Mnoºiny poloºek.
fM ′ a + ( ) �

⇒ 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+a) ERR I(�() ERR ERR
I(�(a+a) ERR I(�(a+) ERR RED(110) ERRTabulka 3.3: P°e
hodová tabulka.67



D·kaz. Na reduk£ní automat se m·ºeme dívat jako na kone£ný automat s abe-
edou ΣM ∪ {�}, mnoºinou stav· SM ∪ FM ∪ {RED}, po£áte£ním stavem sM ,mnoºinou kon
ový
h stav· FM a p°e
hodovou funk
í δM . Z teorie kone£ný
h au-tomat· tak m·ºeme p°evzít konstruk
i kone£ného automatu obsahují
ího pouzedosaºitelné stavy.Rela
e ∼ a etapová ekvivalen
e. Ne
h´ M a M ′ jsou libovolné dva reduk£níautomaty se stejnou vstupní abe
edou ΣM = ΣM ′. Mezi mnoºinami nekon
ový
hstav· SM a SM ′ t¥
hto automat· zavedeme rela
i ∼ ⊆ SM × SM ′ . �íkáme, ºenekon
ový stav s ∈ SM automatu M je v rela
i ∼ s nekon
ovým stavem s′ ∈ SM ′automatu M ′, a pí²eme
s ∼ s′,jestliºe pro libovolné slovo w ∈ (ΣM ∪ {�})∗ platí následují
í implika
e:

(
δ∗M (s, w) ∈ FM nebo δ∗M ′(s′, w) ∈ FM

)
=⇒ δ∗M (s, w) = δ∗M(s′, w)Je-li M = M ′, pak rela
e ∼ je ekvivalen
í na mnoºin¥ nekon
ový
h stav· SMautomatu M . Nekon
ové stavy, jeº jsou spolu v rela
i ∼ nazveme etapov¥ ekviva-lentními. Stejn¥ nazveme i reduk£ní automaty, jeji
hº po£áte£ní stavy jsou v re-la
i ∼. Pro dva etapov¥ ekvivalentní reduk£ní automaty platí, ºe libovolné slovobu¤ oba p°ijmou, nebo oba zamítnou, nebo oba redukují, a to ve v²e
h t°e
hp°ípade
h na stejném míst¥ pra
ovního seznamu a v p°ípad¥ reduk
e i podle stej-né reduk£ní posloupnosti. Libovolné dva etapov¥ ekvivalentní reduk£ní automatyjsou tedy z°ejm¥ i siln¥ ekvivalentní3 a naopak. Protoºe etapová ekvivalen
e isilná ekvivalen
e pojmenovávají stejný jev, budeme dále pouºívat jen pojem silnáekvivalen
e.Stavová minimalita. Ne
h´ M je libovolný reduk£ní automat. Automat M jestavov¥ minimální, jestliºe

• v²e
hny jeho stavy jsou dosaºitelné a
• ºádné dva jeho r·zné nekon
ové stavy nejsou ekvivalentní.Reduk£ní automat M ′ nazveme reduktem reduk£ního automatu M , jestliºe
• M ′ je siln¥ ekvivalentní s M a
• M ′ je stavov¥ minimální.V¥ta 3.3.2. K libovolnému reduk£nímu automatu lze sestrojit jeho redukt.D·kaz. Ne
h´ M je reduk£ní automat. Ukáºeme, jak k automatuM sestrojit jehoredukt M ′.Úlohu sestrojit redukt reduk£ního automatu p°evedeme na úlohu sestrojitredukt Mooreova stroje, která je jiº vy°e²ená v literatu°e zabývají
í se teoriíkone£ný
h automat· a kone£n¥ stavový
h p°evodník·.Na reduk£ní automat se m·ºeme dívat jako na kone£ný automat roz²í°ený omoºnost redukovat pra
ovní seznam. Reduk£ní automat M po£ítá nad slovem3Silnou ekvivalen
i jsme de�novali na stran¥ 12.68



obsaºeným v pra
ovním seznamu p°e
hodovou funk
i pomo
í které ur£í, zda akde slovo p°ijmout, zamítnout nebo redukovat, a v p°ípad¥ reduk
e i jak horedukovat. Moore·v stroj je v zásad¥ také kone£ným automatem roz²í°eným ozna£kování vstupního slova. Nad vstupním slovem rovn¥º po£ítá p°e
hodovoufunk
i a na základ¥ její hodnoty pr·b¥ºn¥ zna£kuje vstupní slovo. Redukt A′Mooreova stroje A je �stavov¥ minimální� stroj, který libovolné slovo ozna£kujestejn¥ jako p·vodní stroj A. Jde tedy o to pro reduk£ní automat M navrhnoutMoore·v stroj A, který svou zna£kova
í funk
í ve vstupním slov¥ ur£í zda a kdeho p°ijmout, zamítnout nebo redukovat (a jak ho redukovat) stejn¥ jako reduk£níautomat M . Potom ke stroji A sestrojíme jeho redukt A′ (se stejným 
hovánímjako A) a ten nakone
 p°evedeme zp¥t na reduk£ní automatM ′. Ná² postup budetedy následují
í:1. Reduk£ní automat M p°evedeme na Moore·v stroj A.2. Sestrojíme redukt A′ Mooreova stroje A.3. Redukt A′ p°evedeme zp¥t na reduk£ní automat M ′.Moore·v stroj A sestrojíme následují
ím zp·sobem: Mnoºinou SA jeho stav· jemnoºina v²e
h kon
ový
h a nekon
ový
h stav· automatu M a pomo
ného stavuRED. Po£áte£ní stav sA se shoduje s po£áte£ním stavem sM reduk£ního automatu.Vstupní abe
eda ΣA je tvo°ená abe
edou ΣM automatuM a pravým omezova£em�. Výstupní abe
eda ΓA se skládá z po£áte£ního stavu sM , v²e
h kon
ový
h stav·automatu M a pomo
ného symbolu RED. Jeho p°e
hodová funk
e δA je totoºnáse zobe
n¥nou p°e
hodovou funk
í δM reduk£ního automatu M . Jeho zna£kova
ífunk
e µA libovolný nekon
ový stav automatu M ozna£kuje po£áte£ním stavemautomatu M a libovolný kon
ový nebo pomo
ný stav automatu M ozna£kujesebou samým.
SA = SM ∪ FM ∪ {RED}
sA = sM

ΣA = ΣM ∪ {�}
ΓA = FM ∪ {RED} ∪ {sM}

δA = δM

µA(s) =

{

sM , je-li s ∈ SM

s, je-li s ∈ FM ∪ {RED}K takto de�novanému Mooreovu stroji A sestrojíme jeho redukt A′ s p°e
ho-dovou funk
í δA′ a zna£kova
í funk
í µA′ konstruk
í uvedenou nap°íklad v [15℄.Nakone
 od reduktu A′ p°ejdeme zp¥t k reduk£nímu automatu M ′. Jeho abe-
eda se shoduje s abe
edou p·vodního reduk£ního automatu M . Mnoºina jehostav· SM ′ je tvo°ena práv¥ v²emi stavy stroje A′ ozna£kovanými po£ate£ním sta-vem sM p·vodního reduk£ního automatu M . Mnoºinou jeho kon
ový
h stav· jeobor hodnot zna£kova
í funk
e µA′ reduktu A′ bez sM a bez pomo
ného stavuRED. Hodnota p°e
hodové funk
e fM ′ výsledného automatuM ′ pro stav s ∈ SM ′ asymbol a ∈ ΣM ′∪{�} je rovna stavu s′ = δA′(s, a), pokud µA′(s′) = sM p·vodního69



automatu M , jinak je rovna µA′(s′).
ΣM ′ = ΣA′ \ {�} = ΣA \ {�} = ΣM

SM ′ = {s | µA′(s) = sM}

sM ′ = sA′ = sA = sM

FM ′ = {s′ ∈ FM | ∃s ∈ SA′ : s′ = µA′(s)}

fM ′(s, a) =

{

s′, je-li s′ = δA′(s, a) ∈ SM ′

µA′(s′), je-li s′ = δA′(s, a) 6∈ SM ′Nyní není t¥ºké nahlédnout, ºe zkonstruovaný reduk£ní automat M ′ je reduk-tem automatu M .Silná ekvivalen
e reduk£ní
h automat· M a M ′ plyne z následují
í
h fakt·:1. Mnoºina FM ′ kon
ový
h stav· reduk£ního automatu M ′ obsahuje práv¥v²e
hny dosaºitelné kon
ové stavy reduk£ního automatu M .2. Po£áte£ní stav sA′ Mooreova stroje A′ je behavioráln¥ ekvivalentní s po£á-te£ním stavem sA Mooreova stroje A.Pro libovolné slovo w ∈ Σ∗
M ∪ Σ∗

M� a dosaºitelný reduk£ní kon
ový stav RED(n)reduk£ního automatu M tedy platí následují
í ekvivalen
e:
δ∗M ′(sM ′, w) = RED(n) ⇐⇒

µA′

(
δ∗A′(sA′, w)

)
= RED(n) ⇐⇒

µA

(
δ∗A(sA, w)

)
= RED(n) ⇐⇒

δ∗M(sM , w) = RED(n)Stejné ekvivalen
e z°ejm¥ platí, kdyº reduk£ní kon
ový stav RED(n) nahradímep°íjímají
ím resp. zamítají
ím kon
ovým stavem ACC resp. ERR.Stavová minimalita automatuM ′ p°ímo plyne z redukovanosti Mooreova stro-je A′ a z postupu, kterým jsme ze stroje A′ získali automat M ′.Reduk£ní automat M ′ je tedy reduktem reduk£ního automatu M .Aby
hom mohli porovnávat mnoºiny stav· siln¥ ekvivalentní
h reduk£ní
hautomat·, zavedeme mezi nimi isomor�smus � vzájemn¥ jednozna£né zobrazenímnoºin jeji
h stav·, které respektuje jeji
h p°e
hodové funk
e i zp·soby ukon£eníetap. P°ijímají
í kon
ový stav ACC zobrazuje na ACC, zamítají
í kon
ový stav ERRzobrazuje na ERR a kaºdý reduk£ní kon
ový stav RED(n) zobrazuje na reduk£nístav se stejnou reduk£ní posloupností. Nad mnoºinou kon
ový
h stav· je tedyidentitou.�íkáme, ºe reduk£ní automaty M a M ′ se stejnou abe
edou ΣM = ΣM ′ jsouisomorfní, jestliºe existuje vzájemn¥ jednozna£né zobrazení h mezi mnoºinami
SM ∪ FM a SM ′ ∪ FM ′ jeji
h kon
ový
h i nekon
ový
h stav·,

h : SM ∪ FM −→ SM ′ ∪ FM ′,pro které zárove¬ platí následují
í podmínky:
• pro libovolný kon
ový stav s ∈ FM je h(s) = s,70



• pro libovolný nekon
ový stav s ∈ SM , symbol a ∈ ΣM ∪{�} a kon
ový nebonekon
ový stav s′ ∈ SM ∪ FM je
δM(s, a) = s′, práv¥ kdyº δM ′

(
h(s), a

)
= h(s′).V¥ta 3.3.3. Libovolné dva redukty téhoº reduk£ního automatu jsou isomorfní.Tuto v¥tu lze z°ejm¥ dokázat modi�ka
í d·kazu stejné v¥ty pro Mooreovystroje.D·sledek 3.3.4. �ádný reduk£ní automat nemá mén¥ stav· neº jeho redukt.3.4 ShrnutíV této kapitole jsme ukázali, jak k libovolnému monotónnímu reduk£nímu au-tomatu sestrojit ekvivalentní LR(0)-gramatiku. Tu jsme vyuºili p°i konstruk
iekvivalentního pre�xov¥ korektního mon-red-automatu. Dále jsme ukázali, jakk libovolnému reduk£nímu automatu (monotonnie není v tomto p°ípad¥ nutná)sestrojit siln¥ ekvivalentní reduk£ní automat s minimální mnoºinou kon
ový
h inekon
ový
h stav·. Silná ekvivalen
e zaru£uje, ºe konstruk
e stavov¥ minimální-ho reduk£ního automatu za
hovává jak pre�xovou korektnost, tak i monotonii.Pokud tedy k mon-red-automatuM nejprve zkonstruujeme ekvivalentní pre�xov¥korektní mon-red-automat M ′ a k n¥mu pak siln¥ ekvivalentní stavov¥ minimálníreduk£ní automat M ′′, máme jistotu, ºe M ′′ z·stane pre�xov¥ korektní i mono-tónní.
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Záv¥rJedním ze zám¥r· p°edloºené prá
e bylo teoreti
ky podloºit známou, £asto prak-ti
ky pouºívanou metodu zotavení, tzv. metodu pani
kého módu. Aº doposudjsme k tomuto ú£elu pouºívali pojem hlavi£kový
h symbol· (£i hlavi£ek), a pa-ni
ký mód byl modelován r·znými typy automat·. Z pra
í zabývají
ími se hla-vi£kami je této prá
i nejbliº²í publika
e [26℄, kde je uveden svou podstatou velmispe
iální p°ípad metody p°edstavené ve druhé kapitole této prá
e, angli
ky po-psané téº v [28℄. Detailn¥j²í souvislosti mezi t¥mito dv¥ma metodami a dal²ímimetodami zaloºenými na jiném pojetí syntakti
ký
h 
hyb neº v [28℄ plánujemepopsat v blízké budou
nosti. Metodu popsanou v [28℄, vzhledem k její univerzál-nosti pro 
elou t°ídu deterministi
ký
h bezkontextový
h jazyk·, povaºujeme zavhodné vý
hodisko pro dal²í výzkum v této oblasti.Jedno z moºný
h nový
h pojetí syntakti
ký
h 
hyb je nazna£eno ve dru-hé p°íloze k této prá
i, kterou 
itujeme jako [27℄. Pra
uje se tam s pojmem�pumpova
í
h nekonzisten
í� . Takové nekonzisten
e lze jednodu²e a jednozna£n¥opravovat a jeji
h opravou lze nap°íklad spojovat dv¥ sousedí
í nekorektní jádrav jediný korektní úsek.De�ni
e pumpova
í
h (ne)konzisten
í lze p°irozen¥ zesílit tak, ºe pro metodylokaliz
e 
hyb zaloºené na tomto pojmu nebude nutné p°edpokládat monotonii apre�xovou korektnost. Tímto sm¥rem by se m¥l ubírat v nebliº²í dob¥ ná² dal²ívýzkum.
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