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Uvod

Viézené citatel’ky, vazeni cGitatelia!

Skripta, ktoré sa Vam dostali do ruk, slizia ako doplnkovy material k predmetu Au-
tomaty a formdlne jazyky, vyucovany v prvom roc¢niku inzinierskeho studia studijného
programu Aplikovand informatika na Fakulte elektrotechniky a informatiky STU v
Bratislave. Obsahuju riesené tlohy doplnené o vysvetl'ujici vyklad. Ulohy pokryvaju
prednasani problematiku v rdmci predmetu Automaty a formdlne jazyky.

Ulohou skript je poskytnit’ Vam zasobu tloh, ktorych stidium a rieSenie by Vam
malo pomoct’ lepsie porozumiet’ a oboznamit’ sa s prednasanymi konceptami a algo-
ritmami. Skripta zaroven nesluzia ako samostatnd ucebnica formalnych jazykov, auto-
matov, gramatik ¢i lexikalnej a syntaktickej analyzy, preto odporic¢ame venovat’ sa ich
teoretickému studiu v ramci prednasok.

Rozdelenie 1loh sa snazi odzrkadlit’ logicki naslednost’ konceptov na prednéskach,
t. j. pocénic elementdrnymi pojmami ako abeceda, jazyk ¢ formélna gramatika. Da-
lej sa skripta venuju regularnym jazykom a ich vypoctovému modelu — koneénym
automatom, ¢i popisnému formalizmu — regularnym vyrazom. Za nimi nasledujui bez-
kontextové gramatiky a ich vypoctovy model — zésobnikové automaty. Zaver skript
pozostava z konceptov, ktoré su praktickym vyuzitim automatov a gramatik pri pre-
klade pocitacovych programov — lexikalnej analyzy a roznych druhov syntaktickych
analyzatorov.

Ak tieto skriptd pomoézu o i len jedinej Studentke ¢i Studentovi lepSie porozumiet’
prislusnej problematike, je autor skript rad, ze ich nepisal nadarmo.



Kapitola 1

Formalne jazyky a gramatiky

1.1 Abeceda, ret’azce

Uloha &. 1.1.1 Je dand abeceda A = {a,b,c}. Uvazujme tri ret’azce nad touto abece-
dou, oznac¢ime si ich ret’azcovymi premennymi x,y, z. Nech ich konkrétne hodnoty st
r = abac,y = aa,z = .

1. Urcte vysledky zret’azeni xz, zy, xz,yx, yy, yz, 2x, 2y, zz a ich diiky.
2. Uréte o, 3y, 2 pre i € {0,1,2,3} a ich dizky.
3. Uréte obrétené ret’azce 2%, y%, 2% a ich dizky.

4. Uved'te, co je A* a ¢o je AT.

Riesenie:

1. Zret’azenie dvoch ret’azcov z = ajas...a,, a y = bibs...b, nad abecedou A je
definované ako
TY = G103...0,,b109...b,,

t. j. zapiSeme za seba najprv ret’azec v premennej x a potom ret’azec v premenne;j
y. Ak dlzka || = |aaz...an| = m a |y| = |biba...by| = n, tak potom dlzka
zret’azenia |zy| = |a1ag...a,b1by...b,| = |aras...am| + |[b1ba...by| = m +n.

e Pre retazec x = abac dlzky |z| = 4 mame zz = abacabac,
|zz| = |abacabac| = || + || =4+ 4 = 8.

e Pre ret'azce x = abac, |z| = 4 a y = aa, |y| = 2 je ich zret’azenim v poradi
xy ret'azec xy = abacaa dlzky |zy| = |z| + |y| =4+ 2 = 6.

TV tychto skriptdch budeme pomocou ¢ reprezentovat’ tzv. prazdny ret’azec. V inej literatiire sa
mozete stretnit’ s oznacenim A.
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Pre ret’azce x = abac, |x| = 4 a y = aa, |y| = 2 je ich zret’azenim v poradi
yx retazec yr = aaabac dlzky |yz| = |y| + |z| = 2 4+ 4 = 6. Vsimnite si,
ze zret’azenie nie je komutativne, teda zalezi na poradi, v akom ret’azce
zret’azime. Konkrétne tu vidime ze zy # yx, ked'ze abacaa # aaabac.

Pre ret’azce x = abac, |x| = 4, a z = ,|z| = 0, je ich zret’azenim v poradi xz
ret’azec xz = abace = abac dizky |zz| = |x|+|z| = 440 = 4. Pre 'ubovol'ny
ret’azec x plati, ze ak ho chceme zret’azit’ s prazdnym ret’azcom, dostavame
znovu len ret’azec z, t. j. xe = cx = x.

Podobne dostavame aj zret’azenie zz, ktoré predstavuje zret’azenie 2 prazd-
nych ret’azcov, zz = ee = ¢. Dlzka |zz] = |z| + |2/ =04+ 0= 0.

Dalej plati yy = aaaa, |yy| = 4, yz = aas = aa, |yz| = 2, zx = cabac = abac,
|zx| =4, zy = €aa = aa, |zy| = 2.

2. Mocnina ret’azca 2 je definovand ako i-ndsobné zret’azenie ret’azca z samého so
sebou,

Tt =gxx..x
(i

i

Dizka 2 je teda |27| = i|z|.

Pre 2! = z, t. j. dostdvame priamo povodny ret’azec, ! = x = abac. Dlzka
o —
|zt] = || = 4.

Pre 22 = 2z = abacabac dizky |2%| = 2|z| = 8.
Pre * = zax = abacabacabac dizky |23| = 3|z| = 12.

Ret’azec 2V je ret’azec, ktory vznikne nula zret’azeniami ret’azca . Logicky,
ak teda nezret’azime ziadnu koépiu ret’azca x, dostali sme ,ni¢* a vysledkom
je teda prazdny ret’azec, 1° = ¢, dlzky |2°| = 0]z| = 0.

Analogicky y° = ¢, [y°| = 0; y' = aqa, |y*| = 2; y* = aaaqa, |y?| = 2|y| = 4;
y* = aaaaaa. |y?*| = 3ly| = 6.
0 =

Analogicky 2° = ¢, |z 0;28 =g, ]2t = 0; 22 =ee =¢,[2% =2|2| =0;

|23| = cee = ¢, |23 = 0.

3. K ret’azcu = aqas...a,,_1a,, nad abecedou A je obrateny ret’azec z* definovany

ako:

R
r = amQm—1-.-Q2047,

teda ako ret’azec, ktory vznikne napisanim ret’azca a ,odzadu“. Logicky teda

|z
[ ]

R =

|z

Pre 2 = abac obréteny retazec z® = caba, dizky |¢f| = |z = 4.

Pre y = aa obrateny ret’azec y® = aa. V tomto pripade teda y* = y, ked'ze
ret’azec aa predstavuje tzv. palindrém (ret’azec, ktory sa ¢ita rovnako spredu
i odzadu). Dlzka |yt| = |y| = 2.
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e Pre z = ¢ obrateny retazec 2% = ¢, |27 = |z| = 0.

4. Vyrazom A* oznacCujeme vsetky ret’azce konecnej dIZky, ktoré su zostavené zo
symbolov abecedy A. V nasom pripade budu teda A* vSetky ret’azce zlozené zo
symbolov {a, b, c}, kam patria:

e ret’azec diZky 0: €,

e ret’azce diZky 1: a,b,c,

e ret’azce diiky 2: aa, ab, ac, ba, bb, be, ca, cb, cc,

e ret’azce diZky 3: aaa, aab, aac, aba, abb, abe, aca, acb, acc, baa, bab, bac, bba, bbb,
bbe, bea, beb, bee, caa, cab, cac, cba, cbb, cbe, cca, ccb, cec,

o ret’azce diiky 4,5, 6, ...

Celkovo je teda A* = {¢,a,b, ¢, aa, ab, ac, ba, bb, be, ca, cb, cc, aaa, ...}
Mnozina A" je mnozina vSetkych neprazdnych ret’azcov konecnej diiky nad abe-
cedou A, teda ret’azcov dlzky aspon 1, kam patria:

e ret’azce diZky 1: a,b,c,

e ret’azce dIZky 2: aa,ab, ac, ba, bb, be, ca, cb, cc,

e ret’azce diZky 3: aaa, aab, aac, aba, abb, abc, aca, ach, acc, baa, bab, bac, bba, bbb,

bbc, bea, beb, bee, caa, cab, cac, cba, cbb, cbe, cca, ccb, ccc,
e ret’azce dIZky 4, 5,6, ...

Celkovo je teda AT = {a,b, c,aa,ab, ac, ba, bb, be, ca, cb, cc, aaa, ...}. Mnozina A*
teda v porovnani s A* neobsahuje prazdny ret’azec.

Uloha &. 1.1.2 Je dan4 abeceda A = {if, then, else,while, id, const,=, +, —, <, >,
==} a dva ret’azce nad touto abecedou, z = id = 1id + const + const a
y = if id > const then id = id + id else id = id T

1. Urcte diZky ret’azcov x a y.

2. Urcte obratené ret’azce xft, y%.

Riesenze:

1. Dizka ret’azca je definovand ako pocet symbolov abecedy, ktoré sa v ret’azci vy-
skytuju. Ked’ ret’azec x rozdelime na jednotlivé symboly abecedy, ktoré pre lepsiu
ilustraciu ocislujeme dolnymi indexami, dostavame:

id; =9 ids +4 consts +¢ consty

tPre prehl'adnost’ sme v uvedenych ret’azcoch oddelili jednotlivé symboly medzerami. Ak by sme
chceli byt’ formalne presni, samotné ret’azce medzery neobsahuji, teda x = id = id + const + const
ay = ifid > constthenid = id + idelseid = id

4
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1.2

Ked'ze id, +, const, = si v tomto pripade jednotlivé symboly abecedy, di7ka re-
t'azca x je |z| = 7, pretoze je ret’azec x tvoreny postupnost’ou siedmich symbolov
abecedy.

Podobne vidime, ze dizka retazca y je ly| = 14, pretoze je vysledkom zret’azenia
14 symbolov z abecedy:

if1 idg >3 consty then5 id6 =7 idg +9 id10 elsen id12 =13 id14

. Obréteny ret’azec % k ret’azcu = id = id + const + const je:

2™ = const + const + id = id

teda ret’azec x zapiSeme v opacnom poradi pouzitych symbolov abecedy. Pozor!
Samotné symboly nepiseme odzadu, teda

2™ = tsnoc + tsnoc +di =di

nie je spravne rieSenie, ked’ze aj obrateny ret’azec musi pouzivat’ symboly z

abecedy A.
Obrateny ret’azec y® ma hodnotu:

y® = id = id else id+ id = id then const > id if

Formalne jazyky

Uloha ¢&. 1.2.1 Je dan4 abeceda A = {a, b, c} a nasledovné jazyky nad touto abecedou:

Ly ={¢},

Ly = {aa, ab, ba, bb},

Ly = {aw | w € {a,b,c}"),
Ly = {a"cb™ | n € Ny},

. Urcte, ktoré jazyky z uvedenych su konecné a ktoré si nekonecné. Popiste slovne

jazyky Ls, Ly.

Popiste jazyky, ktoré vzniknu ako zret’azenie LiLq, L1Lo, LoLy, LoLo.

. Popiste jazyky L% L3, L3, Ly, L;, LS, L.

Popiéte JaZka LQ N L3, L2 N L4, L3 N L4, L2 \ Lg, L3 \ LQ, L4 \ Lg, L3 \ L4, L1 U LQ,
LiULy, Ly ULS.

TNy oznacuje véetky nezéporné celé éisla, t. j. Ng = {0,1,2,3,...}
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Riesenie:
1. Jazyky L; a Ly st konecné, pretoze obsahuji kone¢ny pocet prvkov (ret’azcov).
Ly obsahuje 1 ret’azec, Ly obsahuje 4 ret’azce.

Jazyk Lj tvoria vsetky ret’azce zo symbolov {a,b, c}, ktoré zacinaji symbolom
a, t. j. Ly = {a,aa,ab, ac, aaa, aad, aac, ...}. Ked'ze tychto ret’azcov je nekonecne
vel'a, L3 je nekonecny jazyk.

Jazyk L, tvoria vsetky také ret’azce nad abecedou {a,b,c}, ktoré maji na
zaciatku n-krat symbol a, za nim jedenkrat symbol ¢ a za nim n-krat sym-
bol b. Napriklad pre n = 0 je taky ret’azec ¢, pre n = 1 ret’azec ach, pre
n = 2 ret’azec a’ch®* = aacbb, pre n = 3 ret’azec a®*ch® = aaacbbb atd’. Teda
Ly = {c,acb,aacbb, aaacbbb, aaaacbbbb, ...}. Ked'ze hodnota n moze byt” I'ubo-
vol'ne vel'kd, takychto ret’azcov je nekonecne vel'a a L, je nekonecny jazyk.

2. Zret’azenie jazykov L;L; je definované ako:
L,L; ={uv|ué€ L;veLj}

teda ako zret’azenie kazdého ret’azca z jazyka L; s kazdym ret’azcom z jazyka L;.
Podobne ako pri klasickom zret’azeni 2 ret’azcov je potrebné dbat’ na poradie,
t. j. vo vSeobecnosti L;L; # L;L;.

o 1Ly ={cc}.

e [1Ly ={caa,cab,cba, cbb}.

o [y, = {aac, abc, bac, bbc}.

e LyLs = {aaaa,aaab, aaba, aabb, abaa, abab, abba, abbb, baaa, baab, baba, babb,

bbaa, bbab, bbba, bbbb} .

3. Mocnina jazyka L' je jeho i-ndsobné zret’azenie samého so sebou, ¢o mozeme
formélne zadefinovat’ ako:

L = {e}
L'=LL""!
o [2=1I1,L, = {cc}.
o [3=1L,LL; = {ccc}.
o 2= L4L, = {cc, cach, acbe, caacbb, aacbbe, acbach, aacbbach, ...}, teda vietky

ret’azce, ktoré vzniknu zret’azenim dvoch ret’azcov v tvare a™cb™, acb™. To
mozeme zapisat’ aj ako L2 = {a™cb™a"ch™ | m € Ng,n € Np}.

Iteracia jazyka L* je definovand ako

L= QL

teda ako jazyk obsahujici vSetky ret’azce, ktoré je mozné zostrojit’ 'ubovolnym
poctom zret’azeni ret’azcov z jazyka L (vratane prazdneho ret’azca).
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1.2. FORMALNE JAZYKY

o [1=I"UL{UL2UL3U... kde

- Ly ={e},

- L% =L = {C}a
- L ={ec},

- Li = {ecc},

teda L7 = {e,c,cc, cec, ...}, teda vsetky ret’azce, ktoré je mozné zostrojit’ z
ret’azca c, ktory bol v povodnom jazyku L.

Podobne
o [3=LYULIULZUL3U .. kde

- Ly ={e},

- LY = Ly, = {aa, ab, ba, bb},

— L3 = {aaaa, aaab, aaba, aabb, abaa, abab, ..., bbbb},

- L3 = {aaaaaa, aaaaab, aaaaba, aaaabb, aaabaa, ..., bbbbbb},

teda Ly = {g,aa,ab,ba,bb, aaaa, aaab, ..., bbbb, aaaaaa, ...}, teda vsetky re-
t’azce, ktoré je mozné zostrojit’ z ret’azcov {aa,ab,ba,bb}, ktoré boli v pd-
vodnom jazyku Ls.

Pozitivna iteracia jazyka L™ je definovand ako:

Lt = fj L
=1

teda ako jazyk obsahujuci vSetky ret’azce, ktoré je mozné zostrojit’ 'ubovolnym
nenulovym poctom zret’azeni ret’azcov z jazyka L.

o [T =L{UL2UL3U.. kde

- L% = Ll = {C}7
- L% = {CC},
N Lf{ = {000}7

teda LT = {c,cc, cce, ...} st vietky ret’azce, ktoré je mozné zostrojit’ z re-
t'azca ¢, ktory bol v povodnom jazyku L;, pricom tento ret’azec sa pouzije
aspon 1-krat.

Komplement jazyka L je definovany pomocou rozdielu mnozin ako:
LY = A"\ L,

t. j. ako vSetky také ret’azce nad abecedou A, ktoré nepatria do jazyka L.

7
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o LY = A*\ L3. Ked'Ze L3 obsahuje vietky ret’azce nad abecedou {a, b, c},
ktoré zaéinaji symbolom a, tak LS si vietky ret’azce zo symbolov {a, b, c},
ktoré nezacinaju symbolom a. Teda prazdny ret’azec e, vSetky ret’azce za-
¢inajuce symbolom b a vSetky ret’azce zac¢inajice symbolom ¢, ¢o mozeme
formélne popisat’ ako LS = {e}U{bw | w € {a,b,c}*}U{cw | w € {a,b,c}*}.
Teda jazyk LS = {e,b, ¢, ba,bb, bc, ca, cb, cc, baa, ...}

4. V pripade prieniku dvoch jazykov L;NL; je vysledkom taky jazyk, ktory obsahuje
len tie ret’azce, ktoré sicasne patria aj do jazyka L;, aj do jazyka L;:

LzﬂLj:{w|w€L2/\w€LJ}

Pre riesenie tohto typu tlohy je teda potrebné hl'adat’ tie ret’azce, ktoré patria
do oboch jazykov:

e [oN L3 je jazyk tvoreny prienikom jazykov Lo a L3, teda ret’azcami, ktoré su
sicasne z jazyka Lo = {aa,ab,ba,bb} a sicasne z jazyka Ls, teda zac¢inaji
symbolom a. To spiﬁajfl 2 ret’azce z Lo, konkrétne aa a ab, teda jazyk
Ly N Ly = {aa, ab}.

e 5N Ly budu tvorit’ tie ret’azce z Lo, ktoré si zaroven ret’azcami v tvare
a"cb™, n € Ny, (jazyk L4). Ked'ze ako vidime, ziaden ret’azec z jazyka Lo
neobsahuje symbol ¢, neexistuju také ret’azce, ktoré by patrili sucasne do
Lo aj Ly, ateda Ly N Ly = 0, teda tzv. prazdny jazyk (jazyk bez ret’azcov).

e L3N L, tvoria tie ret’azce, ktoré zac¢inaji symbolom a (jazyk L3) a sticasne st
v tvare a"cb™, n € Ny, (jazyk Ly). V podstate skoro vsetky ret’azce z jazyka
L4 zacinaju symbolom a, s vynimkou ret’azca c. Ten teda do prieniku L3N Ly
patrit’ nebude a jazyk L3N Ly = {a"cb™ | n € N} = {acb, aacbb, aaacbbb, ...}.

V pripade rozdielu dvoch jazykov L;\ L, je vysledkom taky jazyk, ktory obsahuje
len tie ret’azce, ktoré sicasne patria do jazyka L; a nepatria do jazyka L;:

Pri rozdiele jazykov je potrebné dbat’ na poradie jazykov v zapise, pretoze rozdiel
nie je komutativny, t. j. vo vSeobecnosti L; \ L; # L, \ L;:

e [\ L3 predstavuje rozdiel mnozin Ly a Lg, teda ide o jazyk, ktory tvoria tie
ret’azce z jazyka Lo, ktoré zaroven nepatria do jazyka Ls. Znamena to, ze
z jazyka Lo uvazujeme iba tie ret’azce, ktoré nezacinaju symbolom a, teda
Lo\ L3 = {ba, bb}.

e L3\ Ly predstavuje rozdiel mnozin Lz a Lo, teda ide o jazyk, ktory tvoria
tie ret’azce z jazyka L3, ktoré zaroven nepatria do jazyka Lo, teda nie su
aa, ab, ba alebo bb. Vysledny jazyk teda vznikne tak, ze z L3 odstranime aa
a ab, teda L3 \ Ly = {a,ac, aaa, aab, aac, ...}.
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e L, \ Lz predstavuje rozdiel mnozin L, a Ls, teda ide o jazyk, ktory tvoria
tie ret’azce z jazyka L4, ktoré zaroven nepatria do jazyka Ls. Znamena to,
ze 7z jazyka L, uvazujeme iba tie ret’azce, ktoré nezac¢inaji symbolom a,
teda iba ret’azec c, ked'ze vsetky ostatné ret’azce z L, zac¢inaju symbolom
a. Vysledok je teda Ly \ Ls = {c}.

e L3\ Ly predstavuju ret’azce, ktoré zacinaju symbolom a, avSak sicasne
nie s ret’azcami tvaru a”cb”, n > 0. Cize napriklad aj ked ret’azce
ach, aacbb, aaacbbb povodne patrili do jazyka Ls, do jazyka L3\ Ly uz patrit’
nebudd.

V pripade zjednotenia dvoch jazykov L; U L; je vysledkom taky jazyk, ktory obsahuje
tie ret’azce, ktoré patria alebo do jazyka L;, alebo do jazyka L;:

Pre riesenie tohto typu ulohy je teda potrebné hl'adat’ tie ret’azce, ktoré patria aspon
do jedného z jazykov L;, L;:

o [ U Ly je jazyk, ktory obsahuje vsetky ret’azce z jazyka Ly a z jazyka Lo, teda
Ly U Ly = {c, aa, ab, ba, bb}.

e [, ULy, je jazyk, ktory obsahuje vsetko z jazyka Lq, t. j. ret’azec ¢ a vSetky
ret’azce tvaru a”cb™,n € Ny. Ked'ze ret’azec z Ly zaroven patri aj do Ly, resp. Ly
je podmnozinou Ly, tak vysledkom zjednotenia je samotny jazyk Ly, LiULy = Ly.

e L3 U LY je jazyk, ktory vznikne ako zjednotenie vietkych ret’azcov zo symbolov
{a,b,c} zacinajucich symbolom a (jazyk L3) a vsetkych ret’azcov zo symbolov
{a,b,c} nezacinajicich symbolom a (jazyk LY). Ked'ze mnoziny Lz a L st
vzajomnymi doplnkami v ramci jazyka vsetkych ret’azcov A* nad abecedou A, tak
zjednotenie Lz U L st vlastne vetky ret’azce nad abecedou A*, teda Ly U L§ =
A*.

Uloha &. 1.2.2 St dané nasledovné jazyky nad abecedou A = {a, b}:
o Ly = {ww | we {a,b}}
o Ly ={ww|we{a,b}*}
o Ly = {w € {a,b}" | fa(w) = fp(w) mod 2}
o Ly={w e {a,b}" [ fa(w) = tp(w)}
Urcte:
1. LyN Lo, Ly \ Lo, Ly \ Ly,
9. Ly La, Ly \ L, Lo \ Ls.

T4, (w) oznacuje pocet vyskytov symbolu a v ret’azci w



1.2. FORMALNE JAZYKY

Riesenze:

1. Jazyk L, tvoria palindromy parnej dfiky zo symbolov a, b, pretoze ide o ret’azce
tvorené predponou w, za ktorou nasleduje jej zrkadlovy obraz w®. Napriklad re-
t'azec aabbaa vznikne zret'azenim w = aab a jeho zrkadlového obrazu w’ = baa.
Patri sem aj prazdny ret’azec, ked'ze ¢ = eeft. Priklady ret’azcov z jazyka
Ly = {e, aa, bb, aaaa, abba, baab, bbbb, aaaaaa, aabbaa, abaaba, baaaab, ...} .

Jazyk Ly je zndmy ako tzv. kopirovaci jazyk (angl. copy language), ktory tvoria
ret’azce (v tomto pripade zo symbolov {a, b}), ktoré je mozné rozdelit’ na 2 mensie
identické ret’azce. Napriklad abbabb je ret’azec, ktory mozno rozdelit’ na 2 mensie
identické képie, w = abb. Patri sem aj prazdny ret’azec, ked'ze ¢ = ee. Dalsie
ret'azce Ly = {¢, aa, bb, aaaa, abab, baba, bbbb, aaaaaa, aabaab, ...} .

e Ich prienikom je teda jazyk, ktory tvoria také ret’azce, ktoré pozostavaju z
predpony w zret’azenej s jej zrkadlovym obrazom w?, avsak zarovei plati,
7e predpona w je totoZnd so svojim zrkadlovym obrazom w? (t. j. predpona
w je zaroveii palindrémom, w = w?)

LiN Ly = {fww® | w € {a,b}* Aw = w"}

e Konkrétne Ly N Ly = {¢, aa, bb, aaaa, bbbb, aaaaaa, abaaba, babbab, bbbbbb, ...}

e Rozdiel Ly \ Ly budi tvorit’ tie ret’azce, ktoré st palindrémami parnej dizky
zo symbolov a,b avSak zaroven sa medajui rozdelit’ na 2 identické mensie

podret’azce:
Ly \ Ly = {ww® | w € {a,b}* Aw # w"}

e Konkrétne Ly \ Ly = {abba, baab, aabbaa, abbbba, baaaab, bbaabb, ...}

e Rozdiel Ly \ L; budd tvorit’ tie ret’azce, ktoré sa daji rozdelit’ na 2 iden-
tické mensie podret’azce, avsak tieto mensie podret’azce nie su vzajomnymi
zrkadlovymi obrazmi:

Lo\ L1 = {ww | w € {a,b}* ANw # w"}

e Konkrétne Ly \ Ly = {abab, baba, aabaab, abbabb, baabaa, bbabba, ...}

2. Jazyk Ls tvoria ret’azce zo symbolov a, b, v ktorych je rovnaké parita poc¢tu sym-
bolov a a b. Inymi slovami, pocet a a pocet b v ret’azci je alebo sti¢asne parny, alebo
sucasne neparny. Napriklad v ret’azci abaa mame 3 symboly a, f,(w) = 3, a 1 sym-
bol b, #,(w) = 1. Ked’ze 3 a 1 si obe nepéarne ¢isla, ret’azec abaa patri do jazyka
L3, abaa € L3. Naopak, ret’azec aab by do tohto jazyka nepatril, pretoze obsahuje
parny pocet symbolov a a neparny pocet symbolov b. Rovnako ret’azec aaa by
do tohto jazyka nepatril, pretoze obsahuje neparny pocet symbolov a (3) a parny
pocet symbolov b (0). Jazyk L3 = {e, ab, ba, aa, bb, aaab, aaba, abaa, baaa, ...}.
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1.3. DERIVACIE RETAZCOV V GRAMATIKACH

Jazyk L, tvoria ret’azce zo symbolov a, b, v ktorych je rovnaky pocet symbolov a
a b. Teda napriklad ret’azec € patri do jazyka L4, pretoze obsahuje 0-krat symbol
a a 0-krat symbol b. Rovnako ret’azce aabb, abba, baab, bbaa, abab, baba patria do
tohto jazyka, pretoze vsetky obsahuju 2-krat symbol a a 2-krat symbol b.

e Ich prienikom je teda jazyk, ktory tvoria ret’azce, v ktorych je identicky
pocet symbolov a a b a zaroven ma ich vyskyt rovnaku paritu. Ak sa vSak
nad tym zamyslime, tak kazdy ret’azec, ktory ma rovnaky pocet symbolov
a a b, ma urcite zaroven aj rovnaku paritu, teda kazdy ret’azec z jazyka L,
urcite patri aj do jazyka Ls, teda plati Ly C L3

LsN Ly = Ly.

e Rozdiel L3 \ Ly budu tvorit’ tie ret’azce, ktoré maji sice rovnaku paritu
poctu symbolov a a b, avsak tieto pocty nebudu rovnaké. Napriklad ret’azec
ab, ktory patri do jazyka Lsz, uz nebude patrit’ do Lz \ Ly, pretoze sicasne
obsahuje rovnaky pocet a a b.

L3 \ L4 = {U) S {CL?b}* | ﬁa(w) = hb(w) mod 2 A jja(w) 7£ ﬁb(w)}

e Konkrétne L3\ Ly = {aa, bb, aaaa, aaab, aaba, abaa, abbb, baaa, babb, bbab, bbba, ...}

e Rozdiel L4\ L3 budi tvorit’ tie ret’azce, ktoré maju rovnaky pocet symbolov
a a b, avsak tieto pocty nemaju rovnaku paritu. To je samozrejme logicky
nemozné, ked'ze neexistuje ret’azec, ktory ma rovnaky pocet symbolov a a
b (t. j. sucasne maju alebo parny pocet a a b, alebo neparny pocet a a b),
avSak by ich parity boli rozne. Preto:

Ly\ Ly = 0.

1.3 Derivacie ret’azcov v gramatikach

Uloha & 1.3.1 Je dand formdlna gramatika G = (N,T,P,S), kde N = {S, A},
T ={0,1}, S je pociatoény netermindl a pravidld gramatiky P:

e S —0A
e A5 0A|1A|0]1
1. Urcte typ gramatiky (regularna, bezkontextovd, kontextova, frazova).

2. Zistite, ¢i existuje, a ak ano, najdite odvodenie slov 0101,0111,1000 v danej
gramatike.

3. Urcte, aky jazyk L(G) gramatika generuje (slovne, formélnym zépisom).

11



1.3. DERIVACIE RETAZCOV V GRAMATIKACH

Riesenze:

1. Typ gramatiky ur¢cime podl'a tvaru pravidiel. Téato gramatika je regularna, pre-
toze vSetky jej pravidla splnaji jeden z tvarov:

e A—x kde A€ N,z € T* (vI'avo netermindl, vpravo ret’azec terminalov),

e A — yB, kde A,B € N,y € T (vlavo netermindl, vpravo neprazdny
ret’azec termindlov nasledovany neterminalom).

2. Derivacie ret’azcov v tejto tlohe budeme hl'adat’ skusmo.

e Ret’azec 0101 derivaciu v gramatike mé, ndjdeme ju postupnou aplikaciou
pravidiel:
S = 0A = 014 = 010A = 0101

e Ret’azec 0111 derivaciu v gramatike ma, najdeme ju postupnou aplikaciou
pravidiel:
S=0A=014A=011A = 0111

e Ret’azec 1000 deriviciu v gramatike nema. Ak by sme ju skusali hl'adat’,
vidime, ze kazdé derivacia v tejto gramatike musi ako prvé pravidlo pouzit’
S — 0A (pretoze nemame k dispozicii iné pravidlo pre netermindl S), t. j.:

S = 04

Avsak tym vyrobime vetnu formu, ktord zac¢ina nulou, ktortd nevieme od-
stranit’. Ked'ze ret’azec, ktorého derivaciu h'adame, 1000, za¢ina jednotkou,
vidime, ze takato derivacia nemoze dospiet’ k ret’azcu 1000:

S = 0A %* 1000

preto v tomto pripade ret’azec 1000 v danej gramatike nema derivaciu.

3. Jazyk L(G), ktory gramatika generuje, zistime v tomto pripade pohl'adom na
pravidla gramatiky:

e Ako prvé pravidlo sa vzdy pouzije S — 0A, pretoze iné pravidld pre neter-
minal S gramatika neobsahuje.

e Toto pravidlo vyrobi na zaciatku vetnej formy terminal 0, za ktorym nasle-
duje neterminal A. Vsimnite si, ze ked’Zze gramatika je regularna, terminal 0
na zaciatku vetnej formy uz nie je mozné odstrénit’ / zmenit’ na iny termindl.

e Nasledne z neterminalu A vieme v tejto gramatike vyrobit’ alebo 0, alebo
1, alebo 0A, alebo 1A. Teda z netermindlu A vieme takymto rekurzivnym
sposobom generovat’ I'ubovol'né ret’azce z nil a jednotiek dIZky aspon 1, t. j.
obsahujtce aspon jednu nulu alebo jednotku.

12



1.3. DERIVACIE RETAZCOV V GRAMATIKACH

e To znamena, ze jazyk, ktory tato gramatika generuje, vieme slovne popisat’
ako mnozinu ret’azcov z nul a jednotiek, ktoré zacinaji nulou, za ktorou
nasleduje 'ubovol'ny neprazdny ret’azec zlozeny z nil a jednotiek.

e Formélne by sme ho vedeli popisat’ ako L(G) = {Ow | w € {0,1}1}.

Uloha &. 1.3.2 Je dand formélna gramatika G = (N,T,P,S), kde N = {S, A, B},
T ={a,b,c}, S je po¢iatocny neterminél a pravidla gramatiky P:

e S— AcB

e A—aAble

e B—bBa|e

1. Urcte typ gramatiky:.

2. Zistite, ¢i existuju odvodenia slov abe, aabbcba, bac v danej gramatike.

3. Popiste jazyk generovany gramatikou L(G) (slovne, formalnym popisom).

Riesenie:
1. Téato gramatika je bezkontextova, pretoze vsetky jej pravidla spiﬁajﬁ tvar:

e A= o, kde Ae Nae (NUT)* .

e Teda, na l'avej strane kazdého pravidla je jeden netermindl a na pravej strane
kazdého pravidla je 'ubovol'ny ret’azec zlozeny zo symbolov gramatiky (sym-
bolmi gramatiky rozumieme terminély a neterminély).

2. Derivaciu ret’azca abc najdeme nasledovnym sposobom:

e Vidime, ze v gramatike méame na zaciatku na vyber len pravidlo S — AcB:

S = AcB

e Ak chceme teraz na zaciatku vetnej formy vyrobit’ terminal a, ktorym zacina
ret’azec abc, z pravidiel pre neterminal A si vyberieme to pravidlo, ktoré tam
tento termindl vyrobi, t. j. A — aAb:

S = AcB = aAbcB

e Na zaver aplikujeme pravidla A — ¢, B — ¢, aby sme z vetnej formy od-
stranili netermindly A, B a dostavame:

S = AcB = aAbcB = abeB = abce
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1.3. DERIVACIE RETAZCOV V GRAMATIKACH

Podobne najdeme derivaciu ret’azca aabbcba:

S = AcB = aAbcB = aaAbbcB = aabbcB = aabbcbBa = aabbcha

Hl'adanie derivacie ret’azca bac:
e V prvom kroku mame na vyber len pravidlo S — AcB:

S = AcB

e Ak chceme teraz na zaciatku vetnej formy vyrobit’ termindl b, ktorym zacina
ret’azec bac, vidime, ze ani jedno z pravidiel aplikovatel'nych na neterminal A
nam tento terminal nedokaze vyrobit’! V pripade aplikacie pravidla A — aAb
by sme dostali:

S = AcB = aAbcB

teda vetnu formu a AbcB, ktord zac¢ina terminalom a, ktory v bezkontextovej
gramatike nie je mozné prepisat’ na iny termindl, a teda tymto sposobom
by sme nevedeli dostat’ ret’azec bac,

e Ak by sme na neterminal A aplikovali druhé pravidlo, A — e:

S = AcB = ¢B

dostavame vetnu formu c¢B, ktord zacina terminalom ¢, teda znovu nieco, ¢o
nedokazeme upravit’ na ret’azec bac.

e Tym padom v tejto gramatike nie je mozné generovat’ ret’azec bac, teda
odvodit’ ho z poc¢iatoéného netermindlu, S #* bac.

3. Aby sme popisali jazyk, ktory generuje tato gramatika, pozrime sa na jej pravidla:
e Prvé pravidlo S — AcB vyrobi vetnu formu:

S = AcB

Vidime teda, ze vysledné ret’azce budu obsahovat’ terminal ¢, pred ktorym
budu casti odvoditel'né z neterminalu A a za ktorym budu ¢asti odvoditel'né
z netermindalu B.

e Pravidla A — aAb | € ndm v kombindcii m-aplikdcii pravidla A — aAb a
aplikacie pravidla A — ¢ dovol'uju generovat’ ret’azce tvaru a™b™, m € Ny:

A= adAb= ’Ab® = A = ... = d"AV" = D"

e Pravidla B — bBa | € ndm v kombindcii n-aplikécii pravidla B — bBa a
aplikacie pravidla B — ¢ dovol'uju generovat’ ret’azce tvaru b"a", n € Ny:

B = bBa = V’Ba® = V¥Ba® = ... = b"Bd" = b"a"
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1.3. DERIVACIE RETAZCOV V GRAMATIKACH

e To znamens, ze v uvedenej gramatike si mozné derivécie T nasledovného
typu:

S = AcB="d"Ab"cB = a"b"cB =" a"b"chb"Ba" = a™b"cb"a"
Teda ret’azce odvoditel'né v tejto gramatike st vo vSeobecnosti v tvare a”b™cb™a™,
kde m,n € N.

Ide teda o ret’azce, ktoré na zaciatku obsahuji m-krat symbol a nasledovany rov-
nakym poc¢tom symbolov b, za ktorymi sa nachddza symbol ¢, za nim sa nachadza
n-krat symbol b nasledovany rovnakym poc¢tom symbolov a.

L(G) = {a™b™cb™a™ | m,n € No}={c, abe, cba, abcba, aabbe, aabbeba, aabbebbaa, ... }.

Uloha & 1.3.3 Je dand formdlna gramatika G = (N,T,P,S), kde N = {5, A},
T ={a,b,c}, S je potiatocny netermindl a pravidla gramatiky P:

e S —aS|SbA| Aa
o A—bAAa|bb

e aSb — cSa

1. Urcte typ gramatiky:.

2. Najdite odvodenie slova cbbaabb v danej gramatike.

Riesenie:
1. Tato gramatika je kontextovd, pretoze vsetky jej pravidla Spiﬁajﬁ tvar:

e a— f kdeae (NUT)*N(NUT)*,Be (NUT)T aplati |a] < |f].

e Teda, na l'avej strane kazdého pravidla je ret’azec symbolov gramatiky s as-
pon 1 netermindlom, na pravej strane kazdého pravidla je neprazdny ret’azec
symbolov gramatiky a zaroven prava strana kazdého pravidla predstavuje
ret’azec symbolov gramatiky, ktory je aspon takej dIZky ako lava strana
pravidla.

Len pre upozornenie, tato gramatika nie je bezkontextovou gramatikou, pretoze
obsahuje pravidlo aSb — c¢Sa, v ktorom sa na l'avej strane nenachadza len jeden
netermindl, ale postupnost’ viacerych symbolov gramatiky.

2. Derivaciu ret’azca cbbaabb najdeme nasledovnym sposobom:

f=m™ oznacuje skrateny zapis m-krokov derivacie
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1.4. KONSTRUKCIE GRAMATIK

e Vidime, ze ret’azec zacina symbolom c. Pokisime sa teda najprv vytvorit’
symbol ¢ na zaciatku vetnej formy. Vidime, ze symbol ¢ vo vetnej forme vie
vyrobit’ len pravidlo aSb — c¢Sa. Aby sme ho mohli pouzit’, musime vsak
mat’ najprv vo vetnej forme ret’azec aSb. Ten si vieme vyrobit’ napriklad
nasledovnou derivaciou:

S = a8 = aSbA

e Tym dostadvame na zaciatku vetnej formy ret’azec a.Sb, ktory teraz pravidlom
aSb — ¢Sa nahradime ret’azcom cSa:

S = a5 = aSbA = ¢cSaA

e Dostavame teda vetni formu zacinajicu symbolom ¢ a obsahujicu terminal
a. Ret’azec, ktorého derivaciu hl'addme, cbbaabb obsahuje dvakrat symboly
a, pricom za druhym vyskytom symbolu a obsahuje priponu bb — v na-
Som pripade vieme odvodit’ ret’azec bb z netermindlu A pouzitim pravidla
A — bb:

S = aS = aSbA = c¢SaA = cSabb

e V d’alsej faze z netermindlu S, ktory nam zostal vo vetnej forme, odvodime
ret’azec bba pomocou pravidiel S — Aa a A — bb, ¢im dostavame vyslednu
derivéciu:

S = aS = aSbA = cSaA = cSabb = cAaabb = cbbaabb

Vsimnite si teda, ze v pripade kontextovych (a aj frazovych) gramatik mozeme
pomocou pravidiel prepisovat’ terminalne symboly vo vetnych formach.

1.4 Konstrukcie gramatik

Uloha &. 1.4.1 Je dany jazyk L = {zaby | z € {a,b}*,y € {a,b}*} nad abecedou
A = {a,b}. Ngjdite formalnu gramatiku G = (N, T, P, S), ktord generuje jazyk L.

Riesenie: Pri zostrojeni gramatiky G, ktora generuje nejaky pozadovany jazyk L, mu-
sime dbat’ na to, aby boli splnené 2 podmienky:

1. Kazdy ret’azec, ktory bude gramatika G generovat’, musi byt’ zédroven ret’azcom
patriacim do jazyka L, teda musi platit’ L(G) C L.

2. Kazdy ret’azec z jazyka L musi mat’ v gramatike G derivaciu, teda musi platit’

LCL(G).

Ak s tieto 2 podmienky splnené, potom plati L(G) = L, teda jazyk L(G) generovany
gramatikou G je totozny s jazykom L.
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1.4. KONSTRUKCIE GRAMATIK

Konstrukciu gramatiky je dobré zacat’ tym, Ze si vymenujeme aspon najkratsie ret’azce
patriace do jazyka L, aby sme videli, aké ret’azce vlastne potrebujeme generovat’. Za-
dany jazyk L = {zaby | z € {a,b}*,y € {a,b}*} tvoria také ret’azce, ktoré si zlozené
zo symbolov a, b a ktoré obsahuju ako podret’azec ¢ast’ ab. Pred tymto ret’azcom ab sa
moze nachadzat’ 'ubovolnd postupnost’ symbolov a,b oznacend x a za tymto ret’az-
com ab sa moze nachadzat’ 'ubovol'nd postupnost’ symbolov a, b oznacend y. Patria
sem teda napriklad ret’azce:

e ab,kde x = ¢,y = ¢

e aba,kdex =c,y=a
e aab, kde x =a,y =¢
e aaba, kde r =a,y =a
e baba, kde x = b,y = a

Preto aj nasa konstrukcia gramatiky za¢ne tym, ze pre nejaky pociatoény neterminal S
priddme pravidlo, ktoré ndm zaruc¢i vznik tohto podret’azca ab a zaroven si pripravime
2 nové neterminaly A a B, ktoré budu sluzit’ na derivaciu predpony x, resp. pripony
y:

e S — AabB

Teraz potrebujeme zabezpeéit’, aby sa z neterminalu A, resp. B, dal odvodit’ 'ubovol'ny
ret’azec symbolov a, b. Napriklad:

oA—)aA|bA|€
oB—)aB|bB|E

Vsimnite si, ze pravidla A — ¢ a B — ¢ nam dovolia odvodit’ aj také ret’azce, kde
x =¢, resp. y = ¢, Co je v silade s danym jazykom.

Vyslednd gramatika G, ktord generuje jazyk L, bude teda obsahovat’ netermindly
N ={S, A, B}, termindly T = {a, b}, pociatoény netermindl bude neterminél S a pra-
vidla P:

e S — AabB
e A—>aA|bAle
e B—aB|bB|e
Skontrolujme, aspon neformélne, ¢i su splnené nasledovné podmienky:

1. Plati L(G) C L?
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1.4. KONSTRUKCIE GRAMATIK

Zist'ujeme, ¢i kazdy ret’azec, ktory nasa gramatika generuje, spiﬁa zaroven
podmienku jazyka L.

V nasej gramatike mame zarucené, ze vysledné ret’azce urcite obsahuju pod-
ret’azec ab (vd’aka pravidlu S — AabB, ktoré sa pouzije v kazdej derivacii).
Pred tymto / za tymto podret’azcom si vo vyslednom ret’azci urcite len
postupnosti symbolov a, b, takze urcite kazdy derivovany ret’azec zaroven
splita aj podmienku prislugnosti do jazyka L, teda plati L(G) C L.

2. Platf L C L(G)?

Zist'ujeme, ¢i kazdy ret’azec, ktory patri do jazyka L, ma zaroven v nasej
gramatike G derivéaciu.

Uvazujme l'ubovol'ny ret’azec patriaci do jazyka L, t. j. ret’azec tvaru xaby,
kde x,y su I'ubovolné ret’azce zlozené zo symbolov a,b. V prvom kroku
derivéacie vieme vyrobit’ spominany podret’azec ab:

S = AabB

V nasej gramatike je mozné z neterminalu A odvodit’ 'ubovol'ny ret’azec
symbolov a, b, teda nech by predpona x bola I'ubovol'na, vzdy ju budeme
vediet’ odvodit’ z neterminalu A, teda

A="x,x € {a, b}

Podobne vieme z netermindlu B odvodit’ 'ubovol'ny ret’azec symbolov a, b,
teda nech by pripona y bola I'ubovol'na, vzdy ju budeme vediet’ odvodit’ z
neterminalu B, teda

B ="y,y € {a,b}"

Teda urcite budeme vediet’” pre l'ubovolny ret’azec tvaru xaby, kde
x,y € {a,b}*, ndjst’ v nasej gramatike G derivaciu, a teda plati L C L(G).

Ked'ze L(G) C L a zaroven L C L(G), tak uréite plati L(G) = L, ¢o znamend, ze
jazyk L(G) generovany gramatikou G je totozny s jazykom L, a teda je nasa gramatika

spravna.

Je dobré uviest’, ze uvedend gramatika je bezkontextova a rozhodne nie je jedinou
spravnou gramatikou generujicou jazyk L = {zaby | x € {a,b}*,y € {a,b}*}. D4
sa totizto ndjst’ aj nasledovna reguldrna gramatika G = ({S, A}, {a, b}, P, S), ktord
generuje ten isty jazyk:

e S—aS|bS|abA

o A aA|bA|e
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Uloha &. 1.4.2 St dané nasledovné jazyky nad abecedou A = {a, b}. Najdite gramatiky,
ktoré tieto jazyky generuju.

1. Ly = {abwba | w € {a,b}*},
2. Ly ={w € {a,b}* | §o(w) = 1 mod 3},
3. Ly ={w € {a,b}* | t,(w) = #p(w) mod 2}.

Riesenie:

1. Prvy jazyk tvoria ret’azce zo symbolov a,b zac¢inajice predponou ab a konciace
priponou ba. Je pomerne jednoduché najst’ bezkontextovi gramatiku, ktora ho
generuje. Nech jej netermindly si N = {S, A}, termindly si T' = {a, b}, S bude
pociatocny netermindl a pravidla P:

e S — abAba

o A—aA|bA e
Pre uvedeny jazyk existuje aj reguldrna gramatika, s netermindlmi N = {S, A},
termindlmi 7" = {a, b}, S bude poc¢iatoény neterminal a pravidld P:

e S — abA

o A—aA|bA|ba

2. Druhy jazyk je tvoreny ret’azcami zo symbolov a, b, v ktorych pocet symbolov a
po deleni tromi dava zvysok 1, teda pocet vyskytov symbolov a v ret’azcoch je
1,4, 7, 10 atd’. Riesenim je napriklad gramatika s neterminalmi N = {S, A, B},
termindlmi 7" = {a, b}, S bude poc¢iatoény netermindl a pravidld P:

e S—aAl|bS
e A~ aB|bA|¢e
e B—aS|bB
Tato gramatika je regularna, teda vetna forma vzdy obsahuje len 1 neterminél,

ako svoj posledny symbol. Navyse sme ju skonstruovali podl'a nasledovného prin-
cipu:

(a) Ak sa na konci aktudlnej vetnej formy nachadza netermindl S, tak sa prie-
bezne vygeneroval pocet symbolov a deliteny tromi.

(b) Ak sa na konci aktudlnej vetnej formy nachddza neterminal A, tak sa prie-

bezne vygeneroval pocet symbolov a, ktory po deleni tromi dava zvysok
1.

(¢) Ak sa na konci aktudlnej vetnej formy nachédza netermindl B, tak sa prie-

bezne vygeneroval pocet symbolov a, ktory po deleni tromi dava zvysok
2.
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Ked'ze kazd4 derivacia moze v tejto gramatike skoncit’ len ak sa aplikuje pravidlo
A — ¢, tak to znamend, ze vSetky derivované ret’azce budi obsahovat’ taky pocet
symbolov a, ktory po deleni tromi dava zvysok 1, teda ze pred findlnou aplikiciou
pravidla A — ¢ stél na konci vetnej formy netermindl A, teda L(G) C L.

Zaroven vidime, ze I'ubovol'ny ret’azec, ktory obsahuje taky pocet symbolov a, ze
po deleni 3 dava zvysok 1, ma v gramatike derivaciu, pretoze mame pre kazdy
neterminal pravidlo, ktoré dokaze vyrobit’ aj terminal a, aj terminal b, ¢ize bez
ohl'adu na to, ako ret’azec vyzerd, bude mat’ v gramatike derivaciu, teda plati
L C L(G).

Gramatika G teda generuje jazyk Lo = {w € {a,b}* | fo(w) = 1 mod 3}.

3. Treti jazyk je tvoreny ret’azcami zo symbolov a,b, v ktorych je sicasne pocet
symbolov a a pocet symbolov b alebo parny, alebo sticasne neparny. Takou grama-
tikou je napriklad gramatika s netermindlmi N = {S, A}, termindlmi 7" = {a, b},
S bude pociatoény neterminal a pravidla P:

e S—aAl|bA|e
e A—aS|bS
Tato gramatika je regularna, teda vetna forma vzdy obsahuje len 1 neterminél,

ako svoj posledny symbol. Navyse sme ju skonstruovali podl'a nasledovného prin-
cipu:

(a) Ak sa na konci aktudlnej vetnej formy nachddza netermindl S, tak sa prie-
bezne vygeneroval taky pocet symbolov a a b, Ze ich parita je rovnaka.

(b) Ak sa na konci aktudlnej vetnej formy nachddza netermindl A, tak sa prie-
bezne vygeneroval taky pocet symbolov a a b, Ze ich parita nie je rovnaka.

Ked'ze derivacia moze koncit’ len pomocou pravidla S — ¢, teda ak sa na konci
vetnej formy nachadza S, tak bude konc¢it’ prave v pripade, ze sa odvodil pocet
a a pocet b s rovnakou paritou.

Uloha ¢&. 1.4.3 St dané nasledovné formalne jazyky s prislusnymi abecedami. Najdite
gramatiky, ktoré tieto jazyky generuju.

1. Ly = {a"b"c* | n,k € Ny} nad abecedou A = {a, b, c}.
2. Ly = {ww? | w € {0,1}*} nad abecedou A = {0,1}.
3. Ly ={w | w e {a,b}*, t,(w) = fp(w) } nad abecedou A = {a, b}.

Riesenze:

1. Prvy jazyk tvoria ret’azce zo symbolov a, b, ¢ ktoré si moézeme rozdelit’ na 2 neza-
vislé podret’azce: predponu tvaru ™", n € Ny a priponu tvaru ¢*, k € Ny. Touto
logikou zostrojime aj prislusni gramatiku G = ({5, 4, B},{a,b,c}, P, S):
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e S+ AB
oA—)aAb|€
e B—cBle

Neterminal A sluzi na derivaciu predpony tvaru a”b™, netermindl B zase na deri-
véciu pripony tvaru ¢*. Ked'ze n a k st ¢iselné hodnoty, ktoré st na sebe nezdvislé,
neterminaly A a B spolu nijako nestvisia. Ked'ze vysledné ret’azce musia byt’ zre-
t’azenim podret’azcov ab" a c¥, prvé pravidlo S — AB zabezpedi, 7e derivéicia
ret’azcov a"b"cF bude obsahovat’ aj neterminal A, aj netermindl B.

2. Druhy jazyk je tvoreny palindrémami nad abecedou {0,1} pér-
nej dfiky, teda do tohto jazyka  patria napriklad ret’azce:
e,00,11,0000,0110, 1001, 1111, 000000, 001100 atd’. Pozostavaju teda z predpony
w, ktort tvorf nejaky ret’azec nil a jednotiek a pripony w?, ktort tvori zrkadlovy
obraz predpony w. Kazdej nule / jednotke v slove w teda zodpoveda nejaké nula
/ jednotka v zrkadlovom obraze w'. Tito logiku pouZijeme aj pri zostrojeni
gramatiky a pravidla navrhneme tak, ze v jednom kroku bude mozné odvodit’

nulu/jednotku sicasne v slove w a stcasne v jeho zrkadlovom obraze w?.

Vysledna gramatika G = ({S},{0,1}, P, S):
o S —c]050] 181

Vsimnite si, ze pravidld S — 050 a S — 151 v kazdom kroku vytvoria nulu/jed-
notku vl'avo od neterminalu S a sticasne vpravo od netermindlu S. Nula/jednotka
generovand pred neterminalom S je sucast’ou slova w, nula/jednotka generovana
za netermindlom S je sicast’ou slova w’. Napriklad derivécia nuly vI'avo/vpravo
od netermindlu S:

S =050

Ak teraz znovu aplikujeme jedno z pravidiel, skor generované terminaly sa posuni
smerom k zaciatku/koncu vetnej formy a aktudlne generované termindly budi
stat’ pred/za netermindlom S. Napriklad, ak by sme v d’alsom kroku pouzili
pravidlo S — 151:

S = 050= 01510

skor vygenerované nuly boli odsunuté ,ku krajom“ vetnej formy a vygenero-
vané jednotky su blizsie k stredu vetnej formy. Ak derivaciu ukonéime pravidlom
S — &, madme zarucené, ze vysledok je tvaru ww’, kde w € {0, 1}, napr.:

S = 050 = 01510 = 0110

3. Treti jazyk je tvoreny ret’azcami nad abecedou {a, b}, v ktorych je pocet sym-
bolov a a pocet symbolov b rovnaky. Medzi takéto ret’azce patria napriklad:
g, ab, ba, aabb, abab, abba, baab, baba, bbaa atd’. Pri zostrojeni takejto gramatiky
musime mat’ na paméti, ze gramatika bude garantovat’, ze:
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e Pocet symbolov a a b bude rovnaky, teda ze napriklad ku kazdému terminalu
a existuje vo vyslednom ret’azci terminal b a naopak.

e Ze nie st kladené ziadne poziadavky na tvar vyslednych slov, teda ze ja-
zyk obsahuje vSetky permutacie ret’azcov s nula vyskytom a a b, s jed-
nym symbolom a a b, s dvomi symbolmi a a b atd’. Napriklad pre 2
symboly a a b musi gramatika generovat’ vsetky takéto ret’azce, teda
aabb, abab, abba, baab, baba, bbaa.

Takouto gramatikou je napriklad gramatika s netermindlom N = {S}, termindlmi
T = {a, b}, S bude pociatotny neterminél a pravidlami P:

e S — SaSbS | SbSaS | e
Tato gramatika je zalozena na nasledovnej myslienke:

e V kazdom ret’azci z, ktory obsahuje rovnaky pocet symbolov a a b, vieme
vybrat’ jeden symbol a a jeden symbol b tak, ze:

(a) Pred prvym z tychto symbolov je predpona ret’azca x, ret’azec xy, ktory
znovu obsahuje rovnaky pocet symbolov a a b,

(b) Medzi tymito symbolmi je podret’azec ret’azca x, ret'azec xo, ktory
znovu obsahuje rovnaky pocet symbolov a a b,

(¢) Za druhym z tychto symbolov je pripona ret’azca z, ret’azec xs, ktory
znovu obsahuje rovnaky pocet symbolov a a b.

e Napriklad v ret’azci * = aabbba vieme vybrat’ symboly oznacené tuénym
pismom, z = aabbba, a prislusné segmenty xq, r9, x3 si:

(a) Iry =€
(b) xo = ab
(c) z3 =ba

e Vidime, ze vo vSetkych 3 podret’azcoch je rovnaky pocet symbolov a a b.

e Gramatika G je teda skonstruovana rekurzivne. Ak je mozné z neterminalu
S odvodit’ ret’azec s rovnakym poctom a a b, tak urcite aj SaSbS, resp.
SbSaS bude obsahovat’ rovnaky pocet symbolov.

e NavySe oba tvary pravidla, t. j. S — SaSbS,S — SbSaS zarucia, ze je
mozné odvodit’ alebo situdciu, ze a sa nachddza v ret’azci niekde pred pri-
slusnym symbolom b, alebo naopak, symbol b sa nachadza v ret’azci niekde
pred prislusnym symbolom a.
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Alternativnym rieSenim by bola gramatika G = ({S, A, B}, {a, b}, P, S) s pravid-
lami:

e S—aBS|bAS |¢

e A—al|bAA

e B—b|aBB

Tato gramatika je zalozend na nasledovnej myslienke:

e 7 neterminalu S sa generuji ret’azce s rovnakym poc¢tom a a b. Ak je na
zaciatku takéhoto ret’azca symbol a (pravidlo S — aBS), tak sa zaroven
vo vetnej forme vyrobi neterminal B, ktory signalizuje chybajtici termindl b
vo vetnej forme, aby bola zaru¢end rovnost’ poc¢tu symbolov. Analogicky, ak
chceme z netermindlu S odvodit’ ret’azec zac¢inajuci b, potom pouzijeme pra-
vidlo S — bAS, ktoré ndm vo vetnej forme vyrobi neterminal A signalizujici
chybajici terminal a.

e V kazdom momente sa vo vetnej forme nachddza tol'ko neterminalov A a B,
kol'ko terminalov a a b eSte potrebujeme vygenerovat’, aby bol pocet a a b
vo vetnej forme rovnaky.

Napriklad derivécia:

S = aBS = aaBBS = aaBB

vyrobi 2 terminaly a a zéroven vo vetnej forme vyrobi 2 neterminaly B, ktoré
signalizuji nepomer v pocte symbolov. Aby mohla derivécia tispesne skoncit’ je
potrebné tieto neterminaly prepisat’ na prislusné terminaly:

S = aBS = aaBBS = aaBB = aabB = aabb

Uloha &. 1.4.4 St dané nasledovné formalne jazyky s prislusnymi abecedami. N&jdite
gramatiky, ktoré tieto jazyky generuju.

1. Ly ={a"b"c" | n € N} nad abecedou A = {a, b, c}.
2. Ly ={ww | w € {a,b}*} nad abecedou A = {a, b}.

Riesenie:

1. Jazyk L; tvoria ret’azce, ktoré na zaciatku obsahuju n symbolov a, za
ktorymi nasleduje n symbolov b, za ktorymi nasleduje n symbolov ¢, pri-
com n je celé ¢islo hodnoty aspon 1. Teda priklady ret’azcov jazyka L, =
{abc, aabbce, aaabbbeee, aaaabbbbecce, ...} Tento jazyk patri medzi typické kon-
textové jazyky a prislusna gramatika G' by mohla vyzerat’ napriklad nasledovne:
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G = ({S,B,C},{a,b,c}, P,S)

e S—aBC |aSBC
e OB — BC

e aB — ab

e bB — bb

e V(U — bc

o c(C —cc

Tato gramatika vyuziva vlastnosti kontextovych gramatik, v ktorych je mozné
menit’ vo vetnych forméch v jednom kroku derivécie skupiny symbolov gramatiky.

Jej princip spociva v tom, ze pomocou pravidiel S — aBC,S — aSBC sa vo
vetnej forme vygeneruje tol'ko terminalov a, kol'kymi zacina ret’azec, ktorého
derivaciu hl'adame. Tieto pravidla zaroven vo vetnej forme vyrobia rovnaky pocet
neterminalov B a C' ako terminalov a. Napriklad pre ret’azec aaabbbcce by sme
vyrobili vetni formu:

S = aSBC = aaSBCBC = aaaBCBCBC

teda vieme dostat’ vetnu formu tvaru o"(BC)". V d’alsej faze opakovanim pra-
vidla CB — B(C' dokazeme vetna formu upravit’ do tvaru a"B"C™, teda uspo-
riadame netermindly B a C:

S = aSBC = aaSBCBC = aaaBCBCBC = aaaBCBBCC =
= aaaBBCBCC = aaaBBBCCC

a v zaverecnej faze vyuzijeme zvysné pravidla, aby sme postupne zamenili neter-
minaly B za termindly b a netermindly C' za termindly c:

S = aSBC = aaSBCBC = aaaBCBCBC = aaaBCBBC(C =
= aaaBBCBCC = aaaBBBCCC = aaabBBCCC = aaabbBCCC =
= aaabbbCCC = aaabbbcCC = aaabbbccC = aaabbbcce

Upozornenie! Prepis netermindlov B na terminaly b (rovnako C' na ¢) nemozno
realizovat’ jednoducho pomocou pravidiel B — b (resp. C' — ¢), pretoze v takom
pripade by bolo mozné napriklad v gramatike odvodit’ aj ret’azec aaabcbcbe po-
mocou S =* aaaBCBCBC =* aaabcbche, ¢o nie je ret’azec z jazyka L,! Preto
je nutné prepis neterminalov na terminaly riesit’ postupne, vzh'adom na kontext
(t. j. okolité netermindly), v ktorom sa termindly nachddzaju.

2. Jazyk Lo tvoria ret’azce, ktoré pozostavaji z dvoch mensich identickych pod-
ret’azcov w zlozenych zo symbolov {a,b}, t. j. tzv. kopirovaci jazyk. Jazyk
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Ly = {e, aa, bb, aaaa, abab, baba, bbbb, aaaaaa, aabaab, ...}. Tento jazyk je d’alsim
predstavitel'om jazykov, pre ktoré neexistuje bezkontextova gramatika, ktora by
ich generovala. Prislusné (frézovd) gramatika G' by mohla vyzerat’ napriklad na-
sledovne: G = ({S,51,A,B,C, X,Y, Z},{a,b}, P, S), kde pravidla P:

e S— 57

e S; > aS1A|bS1B|C

o AZ —» X7

e AX - XA

e BX - XB

e CX — aC

e BZ Y/

e AY - YA

e BY - YB

o CY — b0C

e CZ — ¢

Gramatika je navrhnuta tak, ze najprv vyrobi na konci vetnej formy Specialny
ukoncovani symbol - neterminal 7.

Nasledne sa pomocou pravidiel S; — aS1A,S; — bS1 B vygeneruje slovo w ako
predpona vetnej formy a pomocou pravidla S; — C' sa vo vetnej forme vyrobi
neterminal C', ktory bude oznacovat’ ukoncenie tejto predpony. Napriklad pre
ret’azec abbabb, v ktorom w = abb:

S = 517 = aS1AZ = abS1BAZ = abbS1BBAZ = abbCBBAZ

Tym vo vetnej forme vznika predpona w a medzi symbolmi C' a Z dostavame
zrkadlovy obraz slova w, v ktorom vSak nie st terminalne symboly, ale im zod-
povedajuce netermindlne symboly. V d’alsej faze potrebujeme teraz tieto ne-
termindlne symboly presunut’ od konca vetnej formy (t. j. od netermindlu Z)
k netermindlu C' a nahradit’ ich za prislusné terminalne symboly. Na to slizia
neterminaly X resp. Y, ktoré oznacuju presun terminalu a, resp. b:

S =" abbCBBAZ = abbCBBX”Z = abbCBXBZ = abbCXBBZ =
= abbaCBBZ = abbaCBY Z = abbaCY BZ = abbabCBZ =
= abbabC¥ Z = abbabbCZ

Na zaver, po utriedeni a zamene vSetkych neterminalov A a B za terminaly a
a b dostavame na konci vetnej formy priponu C'Z, ktora signalizuje, ze vetna
forma je v tvare wwC'Z, kde w je pozadovany prefix, a teda mézeme skupinu C'Z
odstranit’ pomocou pravidla C'Z — ¢.
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Kapitola 2

Konecné automaty

2.1 Deterministické konecné automaty

Uloha ¢&. 2.1.1 Je dany deterministicky koneény automat (DKA) M = (Q,%, 6, q, F),
kde stavy koneéného automatu @ = {qo,q1, g2, g3, qs}, vstupna abeceda ¥ = {a,b},
pociatoény stav automatu je qo, akceptacné stavy st F' = {gs, g4} a prechodova funkcia
0 je dana tabul'kou 2.1:

0 la | b
do | 91 | 92
q1 | 44 | 43
92 | 44 | 43
g3 | 44 | 43
q4 | 494 | 43

Tabul’ka 2.1: Prechodova funkcia DKA z tlohy 2.1.1.

1. Nakreslite graficku reprezentaciu daného DKA pomocou prechodového diagramu.
2. Zistite, ¢i dany DKA akceptuje ret’azce: aa, ab, a, b, e.

3. Urcte, aky jazyk L(M) akceptuje dany DKA.

Riesenie:
1. Prechodovy diagram reprezentujuci DKA predstavuje nasledovny orientovany
graf:
e Kazdy vrchol tohto grafu predstavuje jeden stav DKA.

e Ak je v DKA mozny prechod zo stavu ¢; do stavu ¢; na symbol ¢, t. j. v
prechodovej funkeii 6(g;, ¢) = ¢;, potom v grafe vedie orientovana hrana z
vrcholu ¢; do vrcholu ¢; ohodnotend symbolom c.
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e Do vrcholu predstavujiceho pociatoény stav vedie neohodnotend hrana.

e Vrcholy predstavujice akceptacné stavy su oznacené dvojitou kruznicou.

Prislusny prechodovy diagram je zndzorneny na obrazku 2.1:

Obr. 2.1: Prechodovy diagram DKA z tlohy 2.1.1

2. Vypocty daného DKA pre jednotlivé ret’azce:

e Kazdy vypocet zacina v pociatocnom stave, pricom na vstupe je cely vstupny
ret’azec. Vypocet zapisujeme pomocou tzv. konfiguracii, ktoré predstavuju
dvojicu: (aktudlny stav, neprec¢itand cast’ vstupného slova).

e Ak DKA tuspesne precital cely ret’azec, teda na vstupe zostal uz len prazdny
ret’azec ¢, a zaroven DKA skon¢il v jednom z akceptacnych stavov, hovo-
rime, ze DKA akceptuje vstupny ret’azec.

e V pripade, ze DKA nedocital cely ret’azec, alebo v pripade, ze po jeho
kompletnom preéitani neskoncil v akceptacnom stave, hovorime, ze DKA
vstupny ret’azec neakceptuje.

e Ret’azec aa : (qo,aa) & (q1,a) F (qs,€). Vidime, Ze vstupny ret’azec bol
cely spracovany, pretoze na vstupe zostal uz len prazdny ret’azec. Vypocet
zaroven skoncil v stave q4, ktory je akceptacnym stavom, teda DKA slovo
aa akceptuje.

e Ret’azec ab : (qo,ab) F (q1,b) F (gs3,¢). Vstupny ret’azec bol cely spraco-
vany a vypocet skoncil v stave gz, ktory je akceptacny, teda DKA slovo ab
akceptuje.

e Ret’azec a : (qo,a) F (q1,¢). Vstupny ret’azec bol cely spracovany a vypocet
skoncil v stave ¢, ktory nie je akceptacnym stavom. DKA teda ret’azec a
neakceptuje.
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Ret’azec b : (qo,b) F (g2, ). Vstupny ret’azec bol cely spracovany a vypocet
skoncil v stave ¢o, ktory nie je akceptacnym stavom. DKA teda ret’azec b
neakceptuje.

Ret’azec € : (qo,€). Ak je na vstupe préazdny ret’azec, vypocet DKA konéi.
Teda vstupny ret’azec € povazujeme za spracovany hned na zaciatku vy-
poctu. Ked'ze v tomto pripade skoncil vypocet v stave qq, ktory nie je ak-
ceptaénym stavom, DKA ret’azec ¢ neakceptuje.

3. Jazyk L(M) akceptovany koneénym automatom tvoria vsetky ret’azce nad vstup-
nou abecedou konec¢ného automatu, ktoré tento automat akceptuje.

Uloha é.

Aby sme urcili, aky jazyk automat akceptuje, polozme si otazku, ako mu-
sia vyzerat’ ret’azce, pre ktoré vypocet zacinajici v pociatoénom stave qq
dospeje do niektorého z akceptacnych stavov — v tomto pripade g3 alebo
qa.

Vidime, Ze na to, aby sme sa dostali zo stavu ¢y do stavu g3 alebo g4 potre-
bujeme precitat’ na vstupe 'ubovol'ni postupnost’ 2 symbolov: aa, ab, ba, bb.
Vsetky 4 vedu do jedného z akceptacnych stavov.

Dalej vidime, Ze ak sa dany DKA dostane do jedného z akceptaénych stavov
g3, q4, tak bez ohl'adu na to, aké budu d’alsie symboly na vstupe, sa DKA
bude nachadzat’ alebo v stave ¢z, alebo v stave gy.

To znamend, Ze ak bude na vstupe Pubovolny ret’azec zo symbolov {a,b},
ktory je dlzky aspon 2, tak ho automat dokaze cely spracovat’ a skonci alebo
v stave g3, alebo v stave ¢4, teda bude dany ret’azec akceptovat’.

Preto jazyk tohto automatu tvori mnozina vSetkych ret’azcov zo symbolov
{a, b}, ktoré su dlzky aspon 2, t. j. L(M) = {w € {a,b}* | |w| > 2}.

2.1.2 Je dany netplny deterministicky kone¢ny automat (DKA)

M =(Q,%,0,q, F), kde stavy kone¢ného automatu @ = {qo, ¢1, g2}, vstupna abeceda
¥ = {0, 1}, podiatocny stav automatu je qo, akceptacny stav je F' = {qo} a prechodové
funkcia 0 je dand tabul'kou 2.2:

0101
q | 1

q1 | 9o | 92
q2 do

Tabul'ka 2.2: Prechodova funkcia DKA z tlohy 2.1.2

1. Doplnte DKA na tplny deterministicky konecny automat.

2. Zistite, ¢i DKA akceptuje ret’azce: ¢,00,011, 100.

3. Urcte, aky jazyk L(M) akceptuje uvedeny DKA.
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Riesenze:

1. Dany DKA je neuplny, pretoze jeho prechodova funkcia § neobsahuje prechody
pre vSetky kombindacie stavov a vstupnych symbolov. Konkrétne chybaji defino-
vané prechody d(qo, 1) a d(go,0).

Doplnenie netuplného DKA na uplny DKA je mozné vykonat’ nasledovnym spo-
sobom:

e Do mnoziny stavov daného DKA sa pridd novy neakceptacny stav — tzv.
pasca, ¢p.

o Vsetky doteraz nedefinované prechody sa definuju ako prechody do pasce g,.

e Rovnako sa doplnia prechody z pasce g, na vSetky vstupné symboly vedice

znovu do pasce gp.

Teda prislusny iplny DKA by v danom pripade bol deterministicky konecny
automat so stavmi Q) = {qo, ¢1, ¢2, ¢} & prechodovou funkciou J:

01011
o | 41 | 9p
q1 | qo | 92
q2 | 9p | 90
dp | 9p | 9p

2. Vypocty daného (povodného netplného) DKA pre jednotlivé ret’azce:

e ¢ :(qo,e). Automat ret’azec € akceptuje.
e 00 :(q0,00) F (q1,0) F (qo, €). Automat ret’azec 00 akceptuje.
e 011:(qo,011) F (¢q1,11) F (g2, 1) F (qo, €). Automat ret’azec 011 akceptuje.

e 100 : (qo,100). Automat neméd definovany prechod pre kombindciu stavu
qo a vstupného symbolu 1. Preto sa v danej konfiguracii vypocet zastavi.
Ked'ze vstupny ret’azec 100 sa nepodarilo cely spracovat’, automat ret’azec
neakceptuje.

V 1plnej verzii DKA by bol vypocet ret’azca 100 nasledovny:

e 100 : (go,100) F (gp,00) F (gp,0) F (gp,€). V tomto pripade sa ret’azec
100 podarilo cely spracovat’ a vypocet skoncil v stave g,. Ked'ze ¢, nie je
akceptacny stav, automat ret’azec 100 neakceptuje.

3. Ked'Ze tento automat bude akceptovat’ len tie ret’azce, po ktorych spracovani
skon¢i v akceptacnom stave qg, skimajme, pre aké ret’azce sa automat vie do
tohto stavu dostat’ z pociatocného stavu qq:
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o Ked'Ze qy je zaroven aj pociatocny stav, tento automat urcite akceptuje
prazdny ret’azec e.

e V automate existuje cesta zo stavu gy cez stav ¢; do stavu gg pre postupnost’
symbolov 00.

e Podobne existuje cesta zo stavu gy cez stavy ¢ a go do stavu gy pre postup-
nost’ symbolov 011.

e Iné cesty z pociatocného stavu do akceptacného stavu v tomto automate nie
su.

e To znamend, ze kazdy ret’azec, ktory bude automat akceptovat’, bude po-
zostavat’ z podret’azcov {00,011}.

e Vysledny jazyk akceptovany automatom je teda v tomto pripade
L(M) = {00,011}* (do tohto jazyka patri aj spominany ¢).

Uloha &. 2.1.3 Je dany jazyk L = {zaby | z € {a,b}*,y € {a,b}*} nad abecedou
A = {a,b}. Najdite deterministicky koneény automat M = (Q,X,d, qo, F'), ktory ak-
ceptuje jazyk L.

Riesenie: Pri zostrojeni automatu M, ktory akceptuje nejaky pozadovany jazyk L, mu-

sime,

1.

analogicky s konstrukciou gramatiky, dbat’ na to, aby boli splnené 2 podmienky:

Kazdy ret’azec, ktory bude automat M akceptovat’, musi byt’ zaroven ret’azcom
patriacim do jazyka L, teda musi platit’ L(M) C L.

. Kazdy ret’azec z jazyka L musi mat’ v automate M akceptacny vypocet, teda

musi platit’ L C L(M).

Ak st tieto 2 podmienky splnené, potom plati L(M) = L, teda jazyk L(M) akceptovany
automatom M je totozny s jazykom L.

Podobne, ako tomu bolo pri konstrukcii gramatiky, aj pri konstrukcii automatu je
dobré zacat’ tym, ze si vymenujeme aspon najkratSie ret’azce patriace do jazyka L,
aby sme videli, aké ret’azce vlastne potrebujeme akceptovat’. Do zadané¢ho jazyka
L = {zaby | v € {a,b}*,y € {a,b}*} patria napriklad ret’azce:

ab, kdex = ¢,y =¢
aba, kde r =¢,y = a
aab, kde v = a,y = ¢
aaba, kde v = a,y = a

baba, kde x = b,y = a
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Ako je zo zadaného jazyka zrejmé, kazdy ret’azec, ktory obsahuje ab ako svoj podret’a-
zec, by mal DKA akceptovat’. Cielom bude teda zostrojit’ DKA tak, aby v pripade, ze
bude na vstupe detegovand postupnost’ symbolov ab, presiel do akceptacného stavu, v
ktorom uz len docita zvysok vstupu.

Ked'ze zadany jazyk L obsahuje len ret’azce zlozené zo symbolov {a,b}, aj automat
zostrojime tak, ze jeho vstupnou abecedou budi len tieto symboly, ¥ = {a, b}.

Na zaciatku je automat v pociatocnom stave qy. Stav gy bude predstavovat’ situaciu, ze
sme zatial' na vstupe nerozpoznali ani hl'adand postupnost’ ab, ani jej predponu a. Ak
sa teda automat nachddza v stave qg, tak v zavislosti na aktudlnom vstupnom symbole
mozu nastat’ 2 situacie:

e Ak je na vstupe symbol a, méze ist’ o cast’ h'adaného podret’azca ab. Automat sa
teda presunie do nejakého nového stavu, oznacime ho g,, ktory bude signalizovat’,
ze posledny ¢itany symbol bol a, teda sme potencidlne rozpoznali predponu a
hl'adanej sekvencie ab. Teda v prechodovej funkcii d(qo, a) = ¢q.

e V pripade, ze na vstupe je symbol b, urcite nemodze ist’ o symbol z hl'adanej
postupnosti ab, ked'ze sme v stave qq, teda sme zatial’ nerozpoznali na vstupe ani
predponu a hl’'adanej postupnosti ab. Preto v danej situdcii zostavame v stave ¢,
teda 5((107 b) = qo-

Ak sa automat ocitne v stave q,, znamena to, ze posledny symbol ¢itany zo vstupu bol
a. V zavislosti na aktudlnom vstupnom symbole mozu nastat’ 2 situacie:

e Ak je na vstupe symbol a, znamena to, ze predchadzajici symbol a nebol si-
cast’'ou hl'adanej sekvencie a, avsak aktualny symbol ¢ moéze byt predponou
hl'adaného podret’azca ab. Automat teda zostane v stave q,, ¢o je v koresSpoden-
cii s tym, Ze stav ¢, znamena, Ze ,posledny ¢itany symbol na vstupe bolo a*,

5(%7 (l) = {qa-

e V pripade, Ze na vstupe je symbol b, tak to znamenad, ze sme museli narazit’ na
postupnost’ ab na vstupe, pretoze a nas dostalo do stavu ¢, a aktualne ¢itame
symbol b. V takom pripade sa automat prepne do stavu, ktory oznacime ako
Qap, ktory bude signalizovat’, Zze sme niekde v ramci ¢itania vstupu rozpoznali
postupnost’ ab, §(qa,b) = Gap-

Ak sa automat ocitne v stave ¢q, znamena to, ze v ramci vstupu bola rozpoznana
postupnost’ ab, teda cely vstup je potrebné akceptovat’, ked’ze ide o slovo z jazyka L.
Bez ohl'adu na to, aky je nasledovny vstupny symbol, zostane automat v stave qgp:

b 5(qab7 a) = {ab-

L4 5(Qab7 b) = (Gab-

Skontrolujme, aspon neformalne, ¢i si splnené nasledovné podmienky:
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1. Plat{ L(M) C L?

e Zist'ujeme, ¢i kazdy ret’azec, ktory nas automat akceptuje, spfﬁa zaroven
podmienku jazyka L.

e Aby nami zostrojeny automat akceptoval vstupny ret’azec, musi dojst’ k
prechodu zo stavu qg do stavu q,p. K takémuto prechodu moze dojst’ len cez
stav q,. Ak sa automat nachadza v stave q,, znamena to, ze posledny ¢itany
symbol na vstupe bol a. Ak nasledne automat prejde zo stavu ¢, do stavu
qap, znamend to, ze nasledujici symbol na vstupe bol b, teda ze aktudlne
posledne ¢itané 2 symboly na vstupe boli ab. Teda cely vstupny ret’azec
obsahuje ab ako podret’azec, ¢ize vstupné slovo zaroven patri do jazyka L,

teda plati L(M) C L.
2. Plati L C L(M)?

e Zist'ujeme, ¢i kazdy ret’azec, ktory patri do jazyka L, mé zaroven v automate
akceptacny vypocet.

e Uvazujme l'ubovol'ny ret’azec w patriaci do jazyka L, t. j. ret’azec tvaru
w = zaby, z,y € {a,b}*. Zdroven mozeme predpokladat’, ze ak ret’azec
w obsahuje podret’azec ab viackrat, tak rozhodujicim je jeho prvy vyskyt,
teda ze predpona x neobsahuje ab ako svoj podret’azec.

e Ak je teda w slovo z jazyka L, potom sa da ukézat’, ze predpona x musi byt’
tvaru x = b*a*.

— V pripade, ze predpona x neobsahuje symbol/symboly a, tak potom
plati: (qo, xaby) F* (qo, aby), teda po spracovani tejto predpony zostava
automat v stave qp. Ked’ze néasledne sa na vstupe nachéadza postupnost’
ab, automat po jej spracovani dospeje do stavu ¢, v ktorom uz len
zostane spracovanim pripony .

— V pripade, ze predpona z obsahuje symbol/symboly a, tak potom tvoria
jej priponu a plati: (qo, zaby) F* (qa, aby), teda spracovanim tejto pred-
pony sa automat dostane do stavu ¢,. Ked'ze nasledne sa na vstupe
nachadza postupnost’ ab, automat po jej spracovani dospeje do stavu
Qab, v ktorom uz len zostane spracovanim pripony y.

e V oboch uvedenych pripadoch automat dospeje do akceptacného stavu ¢,
teda plati, ze ak je na vstupe automatu I'ubovol'ny ret’azec tvaru xaby, kde
z,y € {a,b}*, tak v automate existuje jeho akceptacény vypocet a teda plati

L C L(M).

Ked'ze L(M) C L a zaroven L C L(M), tak urcite plati L(M) = L, ¢o znamend, ze
jazyk L(M) akceptovany automatom M je totozny s jazykom L, a teda je nas automat
spravny.

Len pre tplnost’, zostrojili sme deterministicky kone¢ény automat M = (Q, %, 6, qo, F),
ktorého stavy @ = {qo,4a, qa»), vstupnd abeceda ¥ = {a,b}, qo je pociatoény stav,
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mnozina akceptacénych stavov F' = {qq} a prechodova funkcia ¢ je dand tabul'kou 2.3:

O | a | b
do Ga do
Ga Ga qab
qab | qab | qab

Tabul'ka 2.3: Prechodova funkcia DKA z tlohy 2.1.3
Uloha &. 2.1.4 St dané nasledovné jazyky nad prislusnymi abecedami. Najdite deter-
ministické konecné automaty, ktoré akceptuju prislusné jazyky.
1. L; = {char,float,if, int} nad abecedou A = {a,b,...,z}.
2. Ly ={w € {a,b}* | t.(w) = 0 mod 3} nad abecedou {a, b}.

3. Ly = {w € {0,1}* | prvy symbol w je iny ako posledny symbol w} nad abece-
dou {0, 1}.

4. Ly = {w € {0,1}* | w je bindrny rozvoj nezédporného ¢isla delitelného 3} nad
abecedou {0, 1}.

Riesenie:

1. Jazyk L; je kone¢ny jazyk tvoreny 4 ret’azcami, char,float, if, int. Staci zo-
strojit’ DKA tak, aby pre kazdy ret’azec existovala samostatnd vetva v automate,
ktorad dokaze akceptovat’ prislusny ret’azec. RieSenim by mohol byt’ netuplny de-
terministicky koneény automat na obrazku 2.2.

Obr. 2.2: Prechodovy diagram DKA pre jazyk L, z tlohy 2.1.4
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Pre plnost’ dodavame, 7Ze ide o deterministicky koneény auto-
mat M = (Q,%,0,q,F), ktorého mnozina stavov @ = {qo,q, Geh,
qchas Qehars 4f 5 4515 4flos 4floar Qfloats Qis 4if > Gins th}a vstupnou abecedou
je Y ={a,b,...,z}, qo Jje pociatoény stav, akceptacné stavy sui
F = {Gchars Ufioat: Gif> Gint } & prechodovd funkcia ¢ je zndzornend prechodo-
vym diagramom na obrazku 2.2.

2. Jazyk Ls je nekonecny jazyk tvoreny ret’azcami zo symbolov {a, b}, v ktorych je

pocet symbolov a delitel'ny tromi. Medzi takéto ret’azce patria:

e Ret’azce neobsahujice symbol a: ¢, b, bb, bbb, bbbb, ...

e Ret’azce obsahujice 3 symboly a: aaa, baaa, abaa, aaba, aaab,

bbaaa, babaa, baaba, baaab, abbaa, ababa, abaab, ...

e Ret’azce obsahujice 6 symbolov a, 9 symbolov a atd’.
Prikladom takéhoto deterministického konecného automatu je automat
M = (Q,%,0,q, F) so stavmi Q = {qo, q1,¢2}, vstupnymi symbolmi ¥ = {a, b},

pociatoénym stavom gy, mnozinou akceptaénych stavov F' = {qy} a prechodovou
funkciou ¢ zobrazenou na obrazku 2.3:

Obr. 2.3: Prechodovy diagram DKA pre jazyk Ly z ilohy 2.1.4

Tento DKA je zostrojeny podl'a nasledovného principu:

e DKA obsahuje 3 stavy: qo, q1, g2, ktoré predstavuju, aky je zvysok po deleni 3
doteraz precitaného poc¢tu symbolov a vo vstupnom slove. Ak bol preéitany
pocet symbolov a delitelny tromi, automat sa nachddza v stave qq, ak je
zvysSok po deleni 3 rovny jednej, je v stave ¢, resp. ak je zvysok po deleni 3
rovny dvom, je v stave ¢s.

e Na zaciatku sa DKA nachadza v stave ¢y, ked'ze eSte nebol precitany ziaden
vstupny symbol, teda logicky bolo doteraz prec¢itanych nula symbolov a, ¢o
je ¢islo delitel'né tromi.

e Ak sa na vstupe ¢ita symbol b, pocet symbolov a sa nemeni, preto su v
jednotlivych stavoch slucky pre symbol b.
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e Ak sa na vstupe ¢ita symbol a, zvysok po deleni 3 poctu symbolov a sa
zvysi o 1. Samozrejme, ak bol doteraz precitany taky pocet symbolov a, ze
po deleni 3 ddva zvysok 2 (stav ¢), tak ak sa precita d’alsie a, dostavame
zvysok po deleni 3 nula (stav qp).

e Ked'Zze chceme akceptovat’ tie ret’azce, ktoré obsahuju pocet symbolov a de-
liteI'ny 3 (stav qg), tak budeme akceptovat’ tie ret’azce, po ktorych precitani
skon¢i automat v stave qo. Preto je stav qp akceptacnym stavom.

3. Jazyk Lj je nekonectny jazyk tvoreny ret’azcami zo symbolov {0, 1}, v ktorych je
prvy symbol iny ako posledny. Medzi takéto ret’azce patria:

e Ret’azce zacinajice nulou a konciace jednotkou:
01,001,011,0001,0011,0101, 0111, ...

e Ret’azce zacinajuice jednotkou a konciace nulou:
10, 100, 110, 1000, 1010, 1100, 1110, ...

Prikladom takéhoto deterministického koneéného automatu je automat
M = (Q,%, 6, Gstart, I') so stavmi Q = {Gstart, 90, @1, Go1, q10}, vstupnymi sym-
bolmi ¥ = {0,1}, pociatoénym stavom gsr¢, mnozinou akceptacénych stavov
F ={qo1, q10}, prechodové funkcia § je zndzornena na obrazku 2.4.

Obr. 2.4: Prechodovy diagram DKA pre jazyk L3 z ilohy 2.1.4

Tento DKA je zostrojeny podl'a nasledovného principu:

e Na zaciatku sa vypocet automatu vetvi podl'a prvého symbolu. Ak bol prvy
symbol vstupu nula, automat sa prepne do stavu ¢y, ak bol prvy symbol
vstupu 1, automat sa prepne do stavu ¢;.
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Nésledne sa v jednotlivych vetvach pokracuje v ¢itani vstupnych symbolov,
pricom pre vetvu so stavom ¢qq plati:

— Ak bol posledny citany symbol 0, automat je v stave qq.

— Ak bol posledny c¢itany symbol 1, automat je v stave qo;.

Pre vetvu so stavom ¢; plati:

— Ak bol posledny ¢itany symbol 1, automat je v stave q;.
— Ak bol posledny ¢itany symbol 0, automat je v stave qio.

Ak sa teda automat po precitani celého vstupu nachadza v stave gg; muselo
to znamenat’, ze prvy symbol vstupu bola 0 a posledny symbol vstupu bola
1, teda vstup bol v tvare Owl, kde w € {0, 1}*, teda prvy a posledny symbol
st rozne.

Analogicky, ak sa automat po precitani celého vstupu nachadza v stave
¢10 muselo to znamenat’, ze prvy symbol vstupu bola 1 a posledny symbol
vstupu bola 0, teda vstup bol v tvare 1w0, kde w € {0, 1}*, teda prvy a
posledny symbol si rozne.

Ak sa automat po precitani celého vstupu ocitne v stave ¢gqrt, o alebo ¢q
znamena to:

— Qstart — automat mal na vstupe len prazdny ret’azec. Ten nema rozny
prvy a posledny symbol, teda ho DKA nesmie akceptovat’.

— qo — prvy a posledny symbol vstupu bola 0 (teda rovnaky symbol).
DKA vstup nebude akceptovat’.

— ¢ — prvy a posledny symbol vstupu bola 1 (teda rovnaky symbol).
DKA vstup nebude akceptovat’.

Stavy go1 a g0 budt teda akceptacnymi stavmi.

4. Jazyk L4 je nekone¢ny jazyk, tvoreny ret’azcami zo symbolov {0, 1}, ktoré pred-
stavuju bindrny rozvoj nezapornych ¢isiel delitel'nych 3:

Binarna reprezentécia c¢isla 0: 0
Binarna reprezentécia c¢isla 3: 11
Binarna reprezentécia ¢isla 6: 110
Binarna reprezentacia ¢isla 9: 1001
atd’.

Navyse navrhneme automat tak, aby akceptoval aj ret’azce s bezvyznam-
nymi nulami zl'ava, t. j. napriklad akceptovana binarna reprezentacia ¢isla
3 bude nielen 11, ale aj vSetky ostatné binarne reprezentacie, ako napr.
011,0011,00011 atd’.

Prikladom takéhoto deterministického konecného automatu je automat

M=

<Q7E7(57 Gstarts F) so stavmi Q = {QStartaq07Q17q2}v VStupnymi SymbOIml
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Obr. 2.5: Prechodovy diagram DKA pre jazyk L4 z ilohy 2.1.4

¥ ={0,1}, podiatotnym stavom ¢gar+, mnozinou akceptaénych stavov F' = {qo},
ktorého prechodova funkcia § je znédzornend na obrazku 2.5.

Tento DKA je zostrojeny podl'a nasledovného principu pocitania s binarnymi
¢islami:

e Predstavme si, ze mame postupnost’ bitov u reprezentujicu nejaké dekadické
¢islo U. Ak vezmeme postupnost’ bitov v, ktord vznikne pridanim nuly k
postupnosti u, t. j. v = w0, potom pre prislusné dekadické ¢islo V' plati, ze
V = 2U. Napriklad pre u = 110 reprezentujice U = 6 je ret’azec v = ul =
1100 binarny rozvoj ¢isla V =12 = 2U.

e Ak k postupnosti v pridame jednotku, t. j. v = ul, potom v predstavuje
binarny rozvoj dekadického cisla V', pre ktoré plati V' = 2U + 1. Napriklad
pre u = 110 reprezentujuce U = 6 je ret’azec v = ul = 1101 binarny rozvoj
cislaV =13 =2U + 1.

Pouzijtc tento princip sme zostrojili uvedeny DKA podl'a nasledovnej logiky:

e DKA postupne nac¢itava zo vstupu postupnost’ bitov (nil a jednotiek). Po
kazdom nacitanom bite sa nachadza v takom stave, ktory predstavuje aktu-
alny zvysok po deleni 3 pre doteraz prec¢itani postupnost’ bitov.

e Na zaciatku automat neprecital ziaden bit zo vstupu, teda pociatoény stav
Gstart S1UZ1 na to, ze sa z neho DKA prepne alebo do stavu ¢, ak prvy ¢itany
bit ma hodnotu 0, pretoze 0 mé po deleni 3 zvysok 0, alebo do stavu ¢, ak
prvy c¢itany bit ma hodnotu 1, pretoze 1 ma po deleni 3 zvysok 1.

e Ak doteraz prec¢itand postupnost’ bitov tvori binarny rozvoj ¢isla delitelného
3, DKA sa nachadza v stave qq.
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e Ak doteraz precitana postupnost’ bitov tvori binarny rozvoj ¢isla, ktoré po
deleni 3 dava zvysok 1 (resp. 2), DKA sa nachddza v stave q; (resp. o).

e Po precitani posledného bitu vstupu sa DKA nachadza v stave, ktory pred-
stavuje zvysok po deleni tromi ¢isla, ktorého binarny rozvoj bol na vstupe.
Ked'ze chceme akceptovat’ len ret’azce predstavujice binarny rozvoj cisiel
deliteI'nych 3, akceptacnym stavom bude stav qq.

e Prechody medzi stavmi qq, g1, g2 reprezentuji zmenu aktualne uvazovaného
zvysku po deleni 3 podl'a nasledovnych vzt’ahov:

— Ak U = 0 mod 3, potom 2U = 0 mod 3. Teda 6(qp,0) = qo (slovne: ak
doteraz citana postupnost’ bitov u predstavuje ¢islo U delitelné tromi,
aj v = u0, teda ¢islo V' = 2U predstavuje ¢islo delitelné tromi).

— Ak U =0 mod 3, potom 2U +1 = 1 mod 3. Teda §(qo, 1) = ¢1. (slovne:
ak doteraz citand postupnost’ bitov u predstavuje cislo U delitel'né
tromi, tak v = ul, teda ¢islo V' = 2U + 1 predstavuje ¢islo, ktoré ma po
deleni 3 zvysok 1).

— Ak U =1 mod 3, potom 2U = 2 mod 3. Teda (q1,0) = ¢o.

— Ak U =1 mod 3, potom 2U + 1 = 0 mod 3. Teda (g1, 1) = qo.

— Ak U =2 mod 3, potom 2U = 1 mod 3. Teda §(g2,0) = q1.

— Ak U = 2 mod 3, potom 2U + 1 = 2 mod 3. Teda §(ga, 1) = ¢o.

2.2 Nedeterministické konecéné automaty

Uloha &. 2.2.1 Je dany nedeterministicky koneény automat (NKA) M = (Q,%,0,q, F),
ktorého stavy si Q = {qo, q1, ¢2, g3 }, vstupna abeceda X = {a, b}, qo je pociatocny stav,
akceptacné stavy su F = {qi, ¢2} a prechodova funkcia je dané tabul'kou:

0 a b €

qo0 {Q2} 0 {CIh CJS}
¢ | {a} 0 {as}
g2 0 {a2, 43} 0
e | {90, 01} 0 0

1. Nakreslite graficku reprezentaciu daného NKA pomocou prechodového diagramu.

2. Zistite, ¢i uvedeny NKA akceptuje ret’azce: ¢, a, b, aba.

Riesenie:
1. Prechodovy diagram reprezentujici NKA zostrojime rovnako ako pre DKA:

e Kazdy vrchol tohto grafu predstavuje jeden stav NKA.
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e Ak je v NKA mozny prechod zo stavu ¢; do stavov {g;,¢j,,..-,qj,} na
symbol ¢ alebo prazdny ret’azec e, t. j. v prechodovej funkcii 6(g;,c) =

{81, s -+ .} resp. 0(qi, €) = {qj,+ G - ¢j; }, potom v grafe vedid oriento-
vané hrany z vrcholu ¢; do vrcholov {g;,,qj,, ..., ¢;,} ohodnotené symbolom

¢, resp. €.
e Do vrcholu predstavujiceho pociatoény stav vedie neohodnotend hrana.

e Vrcholy predstavujice akceptacné stavy su oznacené dvojitou kruznicou.

Prechodovy diagram daného NKA je uvedeny na obrazku 2.6.

a

Obr. 2.6: Prechodovy diagram NKA z tlohy 2.2.1

2. Vypocty daného NKA pre jednotlivé ret’azce:

e Vypocet NKA zapisujeme podobne ako vypocet DKA, pomocou konfigura-
cii. Nedeterminizmus NKA sa prejavuje dvomi sposobmi:

— Prechodova funkcia obsahuje tzv. e-prechody. V takom pripade sa NKA
moze prepnit’ do prislusného nasledovného stavu bez ¢itania vstupného
symbolu.

— Prechodova funkcia obsahuje prechody na ten isty vstupny symbol (pri-
padne ¢) do viacerych nasledujicich stavov. V takom pripade sa moze
NKA po spracovani vstupného symbolu (pripadne jeho ignorovani ak
ide o e-prechod), nachadzat’ v 'ubovolnom z tychto stavov.

— Dosledkom nedeterminizmu je, ze pre ten isty vstupny ret’azec moze
existovat’ viacero vetiev vypoctu.

39



2.2. NEDETERMINISTICKE KONECNE AUTOMATY

Ak NKA tuspesne precital cely ret’azec, teda na vstupe zostal uz len prazdny
ret’azec €, a zaroven NKA skonéil v jednom z akceptacnych stavov, hovo-
rime, ze NKA akceptuje vstupny ret’azec.

Ked'ze v pripade NKA moze existovat’ viacero vypoctov pre ten isty vstup,
NKA akceptuje ret’azec vtedy, ak existuje aspon jeden akceptacny vypocet.

V pripade, ze pre dany ret’azec neexistuje akceptacny vypocet, t. j. alebo au-
tomat vzdy ret’azec cely spracuje a skonéi v nejakom neakceptacnom stave,
alebo sa zasekne pred jeho uplnym spracovanim, tak hovorime, ze NKA
vstupny ret’azec neakceptuje.

Ret’azec e: Pre tento ret’azec existuje viacero vypoctov:

- (qo,€), t. j. vypocet by skoncil v pociatotnom stave qq, ktory je neak-
ceptacny a vstup bol cely spracovany.

- (qo, ) F (g3,¢€), t. j. vypocet by skonéil v neakceptacnom stave g, vstup
bol cely spracovany. Prechod zo stavu ¢y do stavu g3 sme uskutocnili
vd’aka prislusnému e-prechodu v NKA.

- (qo,€) F (qu,€), t. j. vypocet by skonéil v akceptatnom stave ¢, vstup
bol cely spracovany.

Pre ret’azec ¢ sme v NKA nasli vypocet, ktory tento ret’azec akceptuje.
Ret’azec € by teda uvedeny NKA akceptoval, ¢ € L(M).

Ret’azec a: Pre tento ret’azec existuje viacero vypoctov, napriklad:

- (qo,a) F (gq2,€) , t. j. vypocet by skoncil v akceptacnom stave go, vstup
bol cely spracovany. Tento vypocet je teda akceptacnym vypoctom re-
t'azca a.

- (qo,a) F (q1,a) F (q1,¢€), t. j. vypocet by skoncil v akceptaénom stave ¢,
vstup bol cely spracovany. Tento vypocet je teda d’alSim akceptaénym
vypoétom ret’azca a. Vsimnite si, ze prvy krok vypoctu (qo,a) F (g1, a)
sme uskutocnili pomocou e-prechodu zo stavu ¢y do stavu ¢, teda
vstupny symbol a zostal po tomto kroku vypoctu nespracovany na
vstupe a spracoval sa az v nasledovnom kroku.

- (qo0,a) & (q1,a) = (q1,€) F (g3,€), t. j. v¥pocet by skonéil v neakceptaé-
nom stave ¢z, vstup bol cely spracovany. Tento vypocet je teda neak-
ceptacnym vypoctom ret’azca a. VSimnite si, ze posledny krok vypoctu
(q1,€) F (g3,€) sme uskutocnili pomocou e-prechodu zo stavu ¢; do
stavu gs.

Pre ret’azec a sme v NKA nagli vypocet, ktory tento ret’azec akceptuje
— dokonca prvé 2 uvedené vypocty su akceptacné. Pre akceptaciu ret’azca
staci, aby existoval jeden akceptacny vypocet, teda ret’azec a by uvedeny
NKA akceptoval, a € L(M).

Ret’azec b: Aby sme zistili, ¢ci NKA akceptuje ret’azec b, h'adame akceptacny
vypocet:
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- (qo,b) F (q1,b) F (g3,b). Zo stavu g3 uz neexistuje d’alsi krok vypoéctu pre
symbol b na vstupe. Automat sa teda v tejto vypoctovej vetve zasekol
v stave g3 a na vstupe zostala neprecitand cast’ vstupu. Tento vypocet
teda nie je akceptacny.

— (qo,b) I (g3, b). Formélne ide o iny vypocet ako ten predchadzajici, ale
znovu sa NKA zasekol v stave g3 a nespracoval cely vstup. Ani tento
vypocet nie je akceptacny.

— Iné vypocty pre ret’azec neexistuju.

Vidime, ze pre ret’azec b sme nenasli ani jeden akceptacny vypocet. V tomto
NKA teda neexistuje sposob, ako akceptovat’ ret’azec b, NKA teda ret’azec
b neakceptuje, b ¢ L(M).

e Ret’azec aba:

- (qo,aba) F (go,ba) F (go,a). V stave go sa vypocet zasekne, pretoze
nie je v tomto stave mozné ani spracovat’ symbol a, ani sa prepnut’
do iného stavu bez jeho spracovania, pretoze zo stavu g nevedu ziadne
e-prechody. Tento vypocet teda nie je akceptacny.

— (qo,aba) F (g2,ba) F (g3,a) F (q1,¢). Ked'ze vstup sme cely spracovali a
¢1 patri medzi akceptacné stavy, tento vypocet je akceptacnym.

Vidime, ze pre ret’azec aba sme nasli aspon jeden akceptaény vypocet. Tento
NKA teda akceptuje ret’azec aba, aba € L(M).

Uloha &. 2.2.2 Je dany jazyk L = {w € {0,1}* | treti symbol od konca w je nula} nad
abecedou A = {0, 1}. N4jdite nedeterministicky koneény automat M = (Q, %, d, qo, F),
ktory akceptuje jazyk L.

Riesenie: Pri konstrukcii NKA akceptujiceho nejaky jazyk L postupujeme rovnako,
ako pri konstrukcii DKA:

1. Kazdy ret’azec, ktory bude automat M akceptovat’, musi byt’ zaroven ret’azcom
patriacim do jazyka L, teda musi platit’ L(M) C L.

2. Kazdy ret’azec z jazyka L musi mat’ v automate M akceptacny vypocet, teda
musi platit’ L C L(M).

Ak st tieto 2 podmienky splnené, potom plati L(M) = L, teda jazyk L(M) akceptovany
automatom M je totozny s jazykom L.

Znovu si na zaciatok vymenujeme aspon najkratsie ret’azce patriace do jazyka L, aby
sme videli, aké ret’azce vlastne potrebujeme akceptovat’. Do zadaného jazyka L patria
vsetky ret’azce, ktorych treti symbol od konca je nula, teda napriklad:

e 000,001,010,011 — to su najkratsie ret’azce, u ktorych ma zmysel uvazovat’, ¢i
ich treti symbol od konca je nula alebo nie.

e (0000, 0001, 0010,0011, 1000, 1001, 1010, 1011 atd’.
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Ide teda

o ret’azce, ktoré je mozné alternativne popisat’ ako jazyk

L = {w0{00,01,10,11} | w € {0,1}*}, ¢ize ako mnozinu ret’azcov, ktoré pozosté-
vaju zo zret’azenia:

e T'ubovol'ného ret’azca z nil a jednotiek w,

e nuly,

e T'ubovol'ného ret’azca z mnoziny {00, 01,10, 11}.

NKA zostrojime podl'a nasledovnej logiky:

e Pociatocny stav gy bude slizit’ na 2 ucely:

Pociatoény stav gy bude sluzit’ na spracovanie prefixu w slov z jazyka L, teda
tej postupnosti nul a jednotiek, ktora predchadza nule, ktora sa nachadza
na tret’om mieste sprava. To znamend, ze ak v tomto stave NKA ¢ita 0/1,
ostava v stave qq, pretoze bude predpokladat’, Zze ide o symboly z prefixu w.

Zaroven, ak NKA v stave ¢y ¢ita nulu, moze ist’ prave o hl'adanu nulu,
ktora sa nachadza na tret’'om mieste sprava. Preto zaroven zo stavu ¢y bude
automat moct’ prejst’ do d’alsieho stavu ¢, ktory bude oznacovat’ situaciu,
ze sme prave na vstupe nasli hI'adant nulu, ktora je tretim symbolom sprava.

Ked'ze dopredu nevieme, ktora situdcia nastala, teda ¢i aktualne ¢itana nula
predstavuje sucast’ slova w alebo nulu, ktord je tretia sprava, prave nedeter-
ministické spravanie NKA nam zaruci, ze urcite bude existovat’ akceptacny
vypocet, teda, ze jeden z vypoctov bude spravny, pretoze v ramci neho sa
NKA spravne rozhodne pre tretiu nulu sprava pre prechod do stavu ¢;.

e Teda prechody 70 stavit g : (do,0) = {a0, @1}, 6(d0, 1) = {ao}.

e Stav

q1

Ak sa NKA nachadza v stave ¢;, predpokladame, ze sme prave na vstupe
precitali symbol nula, ktory predstavuje treti symbol vstupu sprava a na
vstupe sa uz len nachadza dvojica symbolov {00,01,10,11}. Preto v stave
q1 ¢itanim jedného symbolu, 0 alebo 1, prejdeme do stavu o, ktory bude
reprezentovat’ situdciu, ze ndm zostava uz len jeden symbol na vstupe, 0
alebo 1.

e Teda prechody zo stavu ¢; : §(q1,0) = {g2},0(q1,1) = {q2}.

o Stav

q2

Ak sa NKA nachadza v stave ¢o, predpokladame, ze mame na vstupe uz len
jeden symbol, 0 alebo 1. Preto v stave ¢y ¢itanim symbolu 0 alebo 1 prejdeme
do stavu ¢y, ktory bude reprezentovat’ situdciu, Ze sme prave docitali slovo
v tvare w0{00, 01, 10, 11}, teda slovo z jazyka L.
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e Teda prechody zo stavu gz : 6(q2,0) = {gr}, (g2, 1) = {qs}
o Stav ¢y :

— Ak sa NKA nachddza v stave gy, predpokladdame, Ze sme prave na vstupe
rozpoznali ret’azec, ktory obsahoval nulu ako treti symbol sprava, teda slovo
z jazyka L. Preto zo stavu ¢ uz nevedu ziadne prechody, pretoze ak bolo
na vstupe slovo z jazyka L, tak v momente, ked’ sa NKA dostal do stavu
qf, musel byt’ uz vstup cely precitany.

— Stav g5 bude teda zaroven akceptacnym stavom.
Dostédvame teda nedeterministicky koneény automat M = (Q,%,d, qo, F') so stavmi

Q = {40, ¢1, %2, ¢ }, vstupnou abecedou ¥ = {0, 1}, pociatotnym stavom gy, mnozinou
akceptacnych stavov F' = {¢s} a prechodova funkcia ¢ je dana tabul'kou 2.4.

) 0 1
qo {QO7QI} {QO}

q1 {Q2} {Q2}
¢ | {e} | {ar}
g | 0 0

Tabul’ka 2.4: Prechodova funkcia NKA z tlohy 2.2.2

=SIRSIRSSIRSSIRG)

Skontrolujme, aspon neformalne, ¢i st splnené nasledovné podmienky:
1. Plati L(M) C L?

e Zist'ujeme, ¢i kazdy ret’azec, ktory nas automat akceptuje, spfﬁa zaroven
podmienku jazyka L.

e Aby nami zostrojeny automat akceptoval vstupny ret’azec, musi existovat’
akceptacny vypocet, t. j. musi pocas neho dojst” k prechodu zo stavu ¢y do
stavu ¢¢. K takémuto prechodu moze dojst’ len cez stavy ¢ a go. Z konstruk-
cie NKA je zrejmé, ze ak sa automat dostane do stavu ¢y, tak posledné 3 sym-
boly vstupného slova museli tvorit’ ret’azec z mnoziny {000, 001,010,011},
teda na vstupe bol ret’azec,v ktorom bol treti symbol od konca 0. Teda kazdé
slovo, ktory automat akceptuje, zaroven patri do jazyka L a plati L(M) C L.

2. Platf L C L(M)?

e Zist'ujeme, ¢i kazdy ret’azec, ktory patri do jazyka L, ma zaroven v automate
akceptacny vypocet.

e Uvazujme l'ubovolny ret’azec patriaci do jazyka L, t. j. ret’azec tvaru
w04{00,01,10,11}, w € {0, 1}*.
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e Predpokladajme, ze ide o ret’azec tvaru w000. Ked'ze NKA sa moze pocas
jeho spracovania v stave gy rozhodnut’, ¢i pri ¢itani nuly prejde do stavu gq
alebo ¢, urcite existuje nasledovny vypocet:

(go, w000) F* (go,000) F (q1,00) = (g2,0) = (gy,¢)

e Podobne sa dé ukazat’, Ze existuje vypocet aj pre vstupy v tvare
w001, w010, w011.

e Teda vidime, ze pre I'ubovol'né slovo z jazyka L existuje v automate akcep-

tacny vypocet a teda L C L(M).

Ked'ze L(M) C L a zaroven L C L(M), tak urcite plati L(M) = L, ¢o znamena, ze
jazyk L(M) akceptovany automatom M je totozny s jazykom L, a teda je nas automat
spravny.

Uloha &. 2.2.3 St dané nasledovné jazyky nad prislusnymi abecedami. Najdite nede-
terministické konecné automaty, ktoré akceptuji prislusné jazyky.

1. Ly = {awb | w € {a,b}*} nad abecedou A = {a, b}.

2. Ly ={aw | w € {a,b}* A jw| = 0 mod 2} U{aw | w € {a,b}* A Jw| < 3} nad
abecedou A = {a, b}.

3. Ly ={w €{0,1,2}* | posledny symbol ret’azca w sa v nom uz vyskytol aj skor}
nad abecedou A = {0, 1, 2}.

Riesenie:

1. Jazyk L; je mnozina ret’azcov nad abecedou {a, b}, ktoré zac¢inaji symbolom a a
konc¢ia symbolom b. Pre takyto jazyk je pomerne jednoduché zostrojit’ aj DKA,
aj NKA. Vyhodou NKA vo vseobecnosti je, ze je ich ¢asto jednoduchsie navr-
hnut’, nez navrhnit’ ekvivalentny deterministicky koneény automat. Konkrétne
v tomto jazyku je potrebné rozhodnut’, ¢i aktualne ¢itany symbol b je poslednym
symbolom vstupu, alebo je stucast’ou podret’azca w. Ak sa zostroji NKA, je toto
rozhodnutie mozné urobit’ nedeterministicky, ¢im sa zjednodusi faza néavrhu au-
tomatu. Riesenim by mohol byt’ napriklad nedeterministicky konecny automat
uvedeny na obrazku 2.7.

NKA bol zostrojeny nasledovnym sposobom:

e Ked'ze prvy symbol ret’azca, ktory chceme akceptovat’ je a, z pociatoéného
stavu vedie prechod na symbol a do stavu q,, ktory predstavuje situaciu, ze
vstupny ret’azec zacinal symbolom a, a teda je adeptom na akceptéciu.

e Ak vstupny ret’azec zac¢ina symbolom b, vypocet sa zasekne v pociatotnom
stave qp, ¢o koresponduje so situdciou, ze takéto ret’azce by automat akcep-
tovat’ nemal, pretoze nepatria do jazyka L.

44



2.2. NEDETERMINISTICKE KONECNE AUTOMATY

a,b

Obr. 2.7: Prechodovy diagram NKA pre jazyk L; z tlohy 2.2.3

V stave g, su slucky pre symboly a a b, ktoré sa pouziju na spracovanie
podret’azca w.

e 7o stavu ¢, vedie prechod na symbol b do stavu ¢q.p. Ak sa tento prechod po-
uzije pri spracovani posledného symbolu vstupného ret’azca, potom vstupny
ret’azec bol uréite v tvare awbd, kde w € {a, b}*.

e Preto je stav qu.p akceptacnym. Zo stavu navyse nevychddzaja ziadne pre-
chody, pretoze predpokladame, Ze do tohto stavu sa vypocet dostane ¢itanim
symbolu b v stave q,, ktory bol poslednym symbolom vstupu.

e Je zrejmé, ze v stave g, je nedeterminizmus vzhl'adom na symbol b, teda
NKA si moze vybrat’ z 2 situdcii:

— Ostat’ v stave ¢, — tato situdcia je ziaduca, ak ¢itany symbol b nie je
poslednym symbolom vstupu, ale sticast’ou podret’azca w.

— Prejst’ do stavu qu., — tato situdcia je ziadica, ak ¢itany symbol b je
poslednym symbolom vstupu.

— Ked'Ze automat sa moze nedeterministicky rozhodnit’, do mnoziny vset-
kych vetiev vypoctu patri aj situacia, ze zostane v stave q,, aj situdcia,
ze prejde do stavu qup-

— Teda urcite bude existovat’ aj spravny akceptacny vypocet, v ramci
ktorého sa automat korektne rozhodne pre vSetky symboly b, ktoré nie
su poslednym symbolom vstupu zostat’ v stave ¢, a az pre posledny
symbol b prejst’ do stavu quup.

Pre dtplnost’ dodavame, Ze ide o nedeterministicky koneény automat
M = (Q,%,0,q, F), ktorého mnozina stavov @ = {qo, ¢a, Gaws }, Vstupnou abece-
dou je 3 = {a, b}, qo je pociatoény stav, mnozina akceptaénych stavov F' = {quus
a prechodova funkcia 0 je znazornena prechodovym diagramom na obrazku 2.7.

2. Jazyk L je jazyk tvoreny ret’azcami zo symbolov {a, b}, ktory obsahuje 2 typy
ret’azcov:

e Ret’azce =zacinajuce symbolom a, ktorych zvysok za tymto symbo-
lom m&a parnu dlzku: a,aaa,aab, aba, abb, aaaaa, aaaab, ..., t. j. mnozina
{aw | w € {a,b}* A |w| =0 mod 2} nad abecedou A = {a,b}.
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e Ret’azce zacinajice symbolom a, ktorych ZVy-
Sok za tymto symbolom ma dizku najviac 3:
a, aa, ab, aaa, aab, aba, abb, aaaa, aaab, aaba, aabb, abaa, abab, abba, abbb,

t. j. mnozina {aw | w € {a,b}* A |w| < 3} nad abecedou A = {a, b}.

Prikladom takéhoto mnedeterministického konecného automatu je automat
M = (Q7 27 57 90, F) s0 stavini Q = {q07 41,92, 43, 44, 95, g6, 47, QS}a vstupnymi
symbolmi ¥ = {a, b}, podiatotnym stavom gy, mnozinou akceptaénych stavov
F ={q42, 5,96, 97,93} a prechodovou funkciou ¢ danou prechodovym diagramom
na obrazku 2.8:

Obr. 2.8: Prechodovy diagram NKA pre jazyk Ly z tlohy 2.2.3

Tento NKA je zostrojeny podl'a nasledovného principu:

e V podstate je rozdeleny na 2 menSie casti — cast’ vychddzajicu
zo stavu ¢q;, ktorej tlohou bude akceptacia ret’azcov z mnoziny
{aw | w € {a,b}* A |w| =0 mod 2} a ¢ast’ vychadzajicu zo stavu ¢4, ktorej
ulohou bude akceptécia ret’azcov z mnoziny {aw | w € {a,b}* A |w| < 3}.

e Na zaciatku sa NKA nedeterministicky rozhodne pre jednu z tychto casti
pomocou e-prechodov a nasledne sa pokusi spracovat’ vstupny ret’azec.

e Ak je teda mna vstupe ret’azec, ktory patri do mnoziny
{aw | w € {a,b}* A |lw| =0 mod 2}, tak existuje jeho akceptacny vy-
pocet — v pripade, ze sa NKA rozhodne prejst’ do stavu ¢;. Podobne, ak
je na vstupe ret’azec z mnoziny {aw | w € {a,b}* A |w| < 3}, tak jeho
akceptaény vypocet zacina tak, ze sa NKA rozhodne prepnit’ do stavu gj.

e Samotné mensie Casti si uz potom de facto deterministické konecné auto-
maty, ktoré v oboch pripadoch najprv precitaji prvy symbol, ktorym musi
byt a a nasledne skontroluju:

— (i je zvysné slovo w parnej dizky (Cast’ vychddzajica zo stavu ¢s),
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— alebo ¢i je zvysné slovo w dfiky najviac 3 (Cast’ vychddzajica zo stavu
q5)-

3. Jazyk L je jazyk tvoreny ret’azcami zo symbolov {0, 1,2}, v ktorych sa posledny
symbol vyskytuje v danom ret’azci aspon dvakrat.

e Do jazyka Ls patria ret’azce: 00,11,22,010,100,020,200,101,111,121,
200,202,0121 atd’., teda vo vSetkych pripadoch sa posledny symbol vysky-
tuje v ret’azci aj niekde skor.

e Do jazyka L3 nepatria ret’azce: ¢,0,1,2,01,02,12,001,002,012,01112 atd’.,
teda ide o ret’azce, ktoré alebo nemaji posledny symbol (g), alebo sa v nich
posledny symbol vyskytuje len jedenkrat.

Prikladom takéhoto nedeterministického koneé¢ného automatu je automat
M = (Q? 27 57 Gstarts F) so stavmi Q = {qstarta 40,41, 42, Qf}a VStupnymi Sym-
bolmi 3 = {0, 1,2}, pociatoénym stavom g, mnozinou akceptaénych stavov
F = {qs} a prechodovou funkciou § znézornenou prechodovym diagramom na
obrazku 2.9.

0,1,2

Obr. 2.9: Prechodovy diagram NKA pre jazyk Lz z ulohy 2.2.3

Tento NKA je zostrojeny podl'a nasledovného principu:

e Ret’azce, pre ktoré plati, ze ich posledny symbol sa v nich vyskytuje mini-
malne dvakrat, sa daju rozdelit’ do 3 skupin podl'a posledného symbolu:

47



2.2. NEDETERMINISTICKE KONECNE AUTOMATY

- 20y0, z,y € {0,1,2}*
- zlyl, z,y € {0,1,2}*
- 22y2, z,y € {0,1,2}*

e Uvedeny zapis odzrkadl'uje fakt, ze posledny symbol sa musi niekde v ret’azci
nachddzat’ este minimélne jedenkrat, pricom zvysné casti ret’azca (oznacené
x,y) su v principe 'ubovol'né postupnosti symbolov {0, 1, 2}.

e Ak si uvedomime vyssie uvedenu skutocnost’, je pomerne jednoduché navr-
hnuat’ stavy a ¢innost’” NKA.

e Stav ¢gq¢ je poCiatoénym stavom, ktory sa pouzije na spracovanie predpony
x, t. j. v stave ¢sqre je slucka pre ¢itanie symbolov {0, 1, 2}.

o Ked'ze posledny symbol sa pre ret’azce z jazyka L3 musi v ret’azci nacha-
dzat’ este raz, predpokladajme, ze NKA narazi na tento opakovany vyskyt
posledného symbolu. V pripade, Ze ide o symbol 0 sa automat prepne do
stavu ¢qg, ak ide o symbol 1 do stavu ¢;, ak ide o symbol 2 do stavu ¢s.

e Ak sa NKA nachadza v stave qp, znamena to, ze predpokladd, ze precitand 0
na vstupe bola opakovanim posledného symbolu, ktorym bude znovu nula.
Preto je v stave gy slucka pre symboly {0, 1,2}, ktorej ilohou je spracovat’
cast’ y a zdroven je v stave gy prechod do stavu ¢y, ktory sa pouzije v pripade
¢itania posledného symbolu vstupu, nuly.

e Analogicky pracuju stavy ¢, resp. gq, ktoré predpokladaji, ze symbol, ktory
je na konci vstupu je 1, resp. 2.

e Je zrejmé, ze ak je na vstupe NKA ret’azec, ktory obsahuje posledny symbol
aspon dvakrat, tak v zavislosti na tom, ¢i je posledny symbol 0, 1 alebo 2
bude existovat’ akceptacny vypocet cez stav qo, q1, resp. ¢o.

e Znovu sa teda vyuziva nedeterminizmus NKA, ktory predpoklada, ze NKA
sa sam ,rozhodne“, ktord vypoctovu cestu ma zvolit’. To je dané tym, ze
ked'ze NKA uvazuje vSetky mozné vypoctové vetvy, tak ked’ze jedna z nich
je urcite spravna, tak potom bude existovat’ akceptacny vypocet pre slova
z jazyka Ls.

e Automat zaroven urcite nebude akceptovat’ ret’azce, ktorych posledny sym-
bol sa v nich vyskytuje iba jedenkrat, pretoze pre takéto ret’azce sa NKA
dostane maximalne do stavov qo, g1, g2 a nie az do stavu gy.
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2.3 Determinizacia nedeterministickych kone¢nych auto-
matov

Uloha &. 2.3.1 Je dany nedeterministicky konecny automat M = (Q, X, 6, go, F) s mno-
zinou stavov @ = {qo, q1,q2, 93,44}, vstupnymi symbolmi ¥ = {a, b}, pociatoénym
stavom o, mnozinou akceptacnych stavov F' = {¢s, ¢3} a prechodovou funkciou danou
prechodovym diagramom na obrazku 2.10. Najdite e-uzaver C LOSU RE. pre mnoziny
stavov:

: {92}
: {Q3}
. {CIO}

Aq, a3}

[ N N N R

. {%;Ql,%}

D

A1, qu}

Obr. 2.10: Prechodovy diagram NKA z tlohy 2.3.1

Riesenie:

Pri hl'adani e-uzaveru mnoziny stavov NKA vezmeme dani mnozinu a pridame
do nej vsetky také stavy NKA, do ktorych sa vieme dostat’ zo stavov povodnej
mnoziny bez ¢itania vstupnych symbolov, t. j. len pomocou e-prechodov.

L. {612}

e 7o stavu ¢o sa nevieme dostat’” pomocou e-prechodov do ziadneho iného
stavu, preto je e-uzdverom mnoziny {¢2} znovu len mnozina {g.},

CLOSURE.({¢2}) = {¢2}
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2. {93}

3. {QO}

Zo stavu gz sa vieme dostat’ pomocou e-prechodov do stavu qo, (gs3,¢) F
(qo,€) teda do vysledku CLOSURE.({gs}) bude okrem g3 urcite patrit’ aj

q0-
Ked'ze stav qo patri do CLOSURE.({q3}), tak aj tie stavy, do ktorych
sa vieme dostat’ z gy pomocou e-prechodov, konkrétne ¢;, budu patrit’ do

CLOSURE.({qs}), pretoze (gs3,¢) F (qo,€) F (q1,¢).

Ked'ze stav ¢; patri do CLOSURE-({qs}), tak aj tie stavy, do ktorych
sa vieme dostat’ z ¢; pomocou e-prechodov, konkrétne ¢, budu patrit’ do
CLOSURE.({qs}), pretoze (gs3,¢) F (qo,€) F (q1,¢) F (go, ).

Dostdvame mnozinu stavov {g¢s,qo,q1,q2}, z ktorych sa pomocou e-
prechodov uz vieme dostat’ znovu len do stavov z tejto mnoziny, t. j. dosta-
vame mnozinu uzavretu na e-prechody.

Vysledkom operacie CLOSURE. pre mnozinu {q3} teda je
CLOSURE-({g3}) = {0, ¢, 42, 43}

CLOSURE.({q}) = {q0, 1, ¢2}

4. {QIa QB}

Zo stavu ¢; sa pomocou e-prechodov vieme dostat’ (priamo) do stavu s,
teda do vyslednej mnoziny budu urcite patrit’ qq, ¢o.

Zo stavu g3 sa pomocou e-prechodov vieme dostat’ (priamo) do stavu gp.
Dalej sa zo stavu g3 vieme dostat’ do stavu ¢; (cez stav qp) a do stavu go
(cez stavy qo, ¢1). Teda do vyslednej mnoziny budu uréite patrit’ gs, qo, g1, ga-

Vysledok: CLOSURE.({q1,93}) = {40, 01, G2, 43}

5' {QOa q1, (]2}

CLOSURE.({q0, 01, 42}) = {q0, 41, ¢2}

6. {QO,QM C]4}

CLOSUREa({q07 q1, C]4}) = {q07 q1, 42, q4}

Uloha &. 2.3.2 Je dany nedeterministicky koneény automat M = (Q,%,6,q, F) s mno-
zinou stavov @ = {qo, q1,q2,q3, 4}, vstupnymi symbolmi ¥ = {a, b}, pociatoénym
stavom ¢y, mnozinou akceptacnych stavov F' = {¢q, g3} a prechodovou funkciou danou
prechodovym diagramom na obrazku 2.10, teda NKA z tlohy ¢. 2.3.1. Najdite k nemu
ekvivalentny deterministicky koneény automat M = (Q, 5,8, o, F)
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Riesenze:

1. Hl'adanie deterministického kone¢ného automatu (DKA) ekvivalentného k ne-
jakému nedeterministickému koneénému automatu (NKA) za¢iname hl'adanim
pociatocného stavu gy v DKA. Tento stav predstavuje mnozinu vsetkych stavov,
v ktorych sa moze nachadzat’ NKA predtym, ako precita prvy vstupny symbol
vstupného ret’azca, t. j. poc¢iatocny stav v DKA najdeme ako e-uzaver pociatoc-
ného stavu gy NKA:

q/O = CLOSURE&({qO}> = {QO7 qi1, q2}

Mnozina {qo, q1, g2} teda tvori pociatoény stav gy DKA ekvivalentného k zada-
nému NKA.

2. Po ziskani nového stavu DKA, v tomto pripade {qo, q1, ¢2 }, ndsledne musime néjst’
prechody z tohto stavu na vsSetky pripustné symboly vstupnej abecedy NKA,
Y = {a, b}, teda h'addme hodnoty prechodovej funkcie v DKA: 5({(]0, G,q2},a)
ad ({90, q1,q2},b). Vo vseobecnosti, ak h'addme DKA ekvivalentny k nejakému
NKA a v DKA ndm vznikne stav {qi, ¢2, ..., ¢; }, potom stav, do ktorého prejde
DKA zo stavu {qi, g2, ..., ¢;} na symbol a sa vypocita podla vzt'ahu:

5({q1,q2, ..., ¢;},a) = CLOSURE. (U 5(qk,a)>
k=1

Prechod v DKA 5({QO, q,q2},a):

e Podla predpisu najprv uréime, aké je hodnota d(qo, a) U d(q1,a) U d(ga, a),
teda mnozinu stavov, do ktorych sa potencialne vie NKA dostat’ priamo
pomocou symbolu a z 'ubovol'ného zo stavov {qo, g1, ¢2}:

~ 0(qo,a) =0
- 5((11#1) = {Q3,Q4}
= 0(q2, @) =0

6(qo, a) U d(q1,a) Ud(qz, a) = {g3,qs}

e Nasledne este najdeme e-uzaver tejto mnoziny, pretoze NKA sa moze teore-
ticky zo stavov {gs,qs} prepnit’ do d’alsich stavov bez ¢itania vstupnych
symbolov pomocou e-prechodov, teda stale ide o prechod z jedného z po-
vodnych stavov {qo, ¢1, g2} ¢itanim symbolu a na vstupe:

- CLOSUREE({(]?,, Q4}) - {q?n 44,40, 41, q2}

e Teda v DKA bude prechod zo stavu {qo,q1,¢2} na symbol a do stavu
{a0.q1. 42, 5, q}:

5({QO> qi1, q2}7 (Z) = {(]0, q1,492, 93, Q4}
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Tento vysledok znamena, ze ak sa NKA potencidlne nachadza v jednom
zo stavov {qo, q1, 2}, tak potencidlne sa ¢itanim vstupného symbolu a vie
dostat’ do jedného zo stavov {qo, q1, 2, 3, @4}

Prechod v DKA 5({QO, q1,q2},b):

Podl'a predpisu najprv uréime, akd je hodnota &(qo,b) U d(q1,b) U 6(ga, b),
teda mnozinu stavov, do ktorych sa potencialne vie NKA dostat’ priamo
pomocou symbolu b z 'ubovol'ného zo stavov {qo, q1, ¢2}:

- (5((]0,()) :®
- (5<ql,b) :(D
- 5(q2ab) :(b

- 5(q0, b) U 5(q1,b) U 5(QQ,b) = @

Vidime, ze ak by sa NKA potencidlne nachiadzal v jednom zo stavov
{q0, 1, 2}, tak ¢itanim symbolu b sa nevie dostat’ do ziadneho stavu, t. j. s
istotou by sa NKA zasekol.

V takom pripade nemusime hl'adat’ e-uzdver mnoziny (), aviak ak by sme
ho hl'adali, tak by sme dostali znovu len prazdnu mnozinu:

~ CLOSURE.() = 0.

Teda v DKA bude prechod zo stavu {qo, 1, ¢2} na symbol b do stavu ozna-
¢eného ako 0):

5({410: qi, q2}7 b) = @

Tento vysledok znamend, ze ak sa NKA potencidlne nachadza v jednom zo
stavov {qo, q1, ¢2}, tak pri ¢itani symbolu b sa zasekne a nevie sa dostat’ do
ziadneho stavu.

3. Zaroven vidime, ze sme zistili, ze v DKA sa budu okrem pociatoéného stavu
{qo, q1, g2} nachadzat’ aj stavy oznacené ako {qo, q1, 2, g3, ¢4 } a (0. Preto nasledne
musime vysetrit’ prechody z tychto stavov na vstupné symboly a a b.

Prechod v DKA 5({(10, q1,G2,93,qa}, @):

Najprv uréime, akd je hodnota 6(qo, @) Ud(q1,a) Ud(qe, a) Ud (g3, a) Ud(qy, a),
teda mnozinu stavov, do ktorych sa potencidlne vie NKA dostat’ priamo
pomocou symbolu a z 'ubovol'ného zo stavov {qo, q1, ¢2, ¢3, ¢4}

— 0(qo,a) =0

- 5(Q1,CL) = {C]3,Q4}

— 0(q2,a) =0

— (g, a) =0

— 0(qa,a) =0

- (qo,a) Ud(qr,a) Ud(ge,a) Ud(gs,a) Ud(q,a) ={qs,q}
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e Nasledne eSte ndjdeme e-uzaver tejto mnoziny:

— CLOSUREE({Q;;,%}) - {(137(14;%7(]17%}'

e Teda v DKA bude prechod zo stavu {qo, q1, g2, g3, ¢4} na symbol a do stavu
Qo,q1,92,q3,qs}, t. j. v tomto stave bude ,slucka“ na symbol a:
J Yy

5({(]07 q1, 42, 43, q4}7 CL) = {QO7 q1, 42, 43, Q4}

Prechod v DKA 5({%7 q1,42,q3, 44}, b):

e Najprv urcime, akd je hodnota 6(qg,b) Ud(q1,b) Ud(ga,b) Ud(g3,b) Ud(qa,b),
teda mnozinu stavov, do ktorych sa potencidlne vie NKA dostat’ priamo
pomocou symbolu b z 'ubovol'ného zo stavov {qo, q1, 2, g3, ¢4}

= 0(qo, b) =0
- 5(611,5) =0
— 0(q2,b) =0
— 0(q3,b) =0
- 0(qa,b) = {g3}

(g0, b) U d(q1,b) Ud(gz,b) Ud(gs,b) Ud(qgs,b) = {gs}

e Nasledne este ndjdeme e-uzaver tejto mnoziny:

— CLOSURE.({g3}) = {43, 90: 11, @2}-
e Teda v DKA bude prechod zo stavu {qo, ¢1, g2, G3, g+ } na symbol b do stavu

{q0: a1, 42, g3} ,
5({QO7 q1, 492, 43, q4}7 b) = {QO: qi1, 42, Q3}

4. Zistili sme, ze v DKA bude v stave {qo, ¢1, ¢2, ¢3, g4} ,slucka® pre symbol a a pre-
chod do stavu {qo, q1, g2, g3} pre symbol b. Stav {qo, q1, q2, qs} je zaroven novym
stavom, ktory sme doteraz v DKA nemali. Pokracujeme vo vySetrovani precho-
dov v DKA na vstupné symboly pre stavy, ktoré sme doteraz nevysetrili, () a

{QO7 q1, 492, CI3}
5. Prechody v DKA §(0,a), 6(0,b):

e Ak pri konstrukcii DKA nastane situdcia, ze nam vznikne stav oznaceny
prazdnou mnozinou, plati, ze pre prazdnu mnozinu budid v DKA | slucky“
pre vSetky vstupné symboly, t. j.:

6. Zostal nam nevysetreny stav {qo, ¢1, g2, g3 }. VySetrime najprv prechod na symbol
a, 5({6107 q1, 42, Q3}7 CL)Z
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— 0(qo,a) =0
= 6(q1,a) = {g3, qa}
~ 8(ga.a) = 0
— 0(g3,a) =0

5((]0’ Cl) U 5((]17 a) U 5(q2a a’) U 5((]37 a) = {q3a Q4}
e c-uzaver tejto mnoziny:
- CLOSUREE<{Q37 q4}) = {Q37 44, 40,491, Q2}

e Teda v DKA bude prechod zo stavu {qo, ¢1, 2, ¢s} na symbol a do stavu
{QO7 q1, 92, g3, Q4}3

5({4707(11&27(13}7@) = {QO7Q1,Q2,C]3,Q4}

Prechod na symbol b, 5({q0, ¢1,q2,q3},b):
e 0(qo,b) Ud(q1,b) Ud(ge,b) Ud(gs,b):

— 0(qo,0) =0
- 5(91,b) =0
— 0(q2,0) =0
- 5(%,5) =0

6(qo,b) U d(q1,b) Ud(qa,b) Ud(gs,b) =0
e c-uzaver tejto mnoziny:
- CLOSURE.(0) = 0.
e Teda v DKA bude prechod zo stavu {qo, ¢1, g2, g3} na symbol b do stavu (:

5({Q07 q1, 492, Q3}7 b) = @

7. Nedostali sme ziadny novy stav. Zistili sme teda, ze vysledny DKA bude mat’ 4
Stavy: Q - {{QO7 q1, q2}7 {qﬂ) q1,42, 43, q4}7 Q)a {QO7 q1, 42, q3}}7 priéom jeho pOéi&tOé—
nym stavom bude ¢o = {qo, q1,¢2} a prechodové funkcia tohto DKA je uvedend
v tabulke 2.5:

) a b
{QO7QI7Q2} {QO,Q17Q2,Q3,Q4} 0
{QO,Q1,Q2,Q3,Q4} {QO,(]17C]2,C]3>Q4} {QO:QDQ%Q?)}
0 0 0
{9001, 3,03} | {90, 01,92, 43, 24} ]

Tabul'ka 2.5: Prechodové funkcia 6 DKA M zostrojeného v tlohe 2.3.2
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8. Na zaver nam zostava urcit’ akceptacné stavy deterministického konecného au-
tomatu M. Plati, ze akceptacnymi stavmi budu tie stavy, ktoré si oznacené
mnozinami, v ktorych sa nachadza aspon jeden akceptacny stav povodného ne-
deterministického kone¢ného automatu.

e V nasom pripade mame stavy:

— {q0, 1, ¢2} — obsahuje akceptacny stav ¢ z NKA| teda stav {qo, q1, ¢2}
bude akceptaénym stavom DKA.

- {40, 1, 92, g3, g1} — obsahuje akceptacné stavy go, resp. g3 z NKA, teda
stav {qo, q1, ¢2, q3, ¢4} bude akceptacnym stavom DKA.

— () — neobsahuje ziadne akceptacné stavy z NKA, teda stav () bude ne-
akceptacnym stavom.

- {q0, 1, 42,93} — obsahuje akceptacné stavy ¢, resp. g3 z NKA, teda
stav {qo, ¢1, ¢2, 3} bude akceptaénym stavom DKA.

Vysledna mnozina akceptacnych stavov DKA
F = {{q07 q1, Q2}7 {Qm q1, 492, 43, Q4}7 {q07 q1, 42, qS}}

Uloha &. 2.3.3 Je dany nedeterministicky konecny automat M = (Q, 3, 0, qo, F') s mno-
zinou stavov @ = {qo, ¢1, 42, q3,qs}, vstupnou abecedou ¥ = {a,b}, qo je pociatocny
stav, mnozina akcepta¢nych stavov F' = {qq, ¢4} a prechodova funkcia ¢ je dané pre-
chodovym diagramom na obrazku 2.11. Najdite ekvivalentny deterministicky koneény
automat M.

Obr. 2.11: Prechodovy diagram NKA z tlohy 2.3.3

Riesente:
1. Pociatocny stav DKA ¢y = CLOSURE({q0}) = {qo0, q3}-

Tento stav nebude patrit’ medzi akceptacné stavy DKA, pretoze prislusnd mno-
zina {qo, g3} neobsahuje ani 1 z akceptacnych stavov povodného NKA.
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Vysetrime prechody zo stavu {qo, g3} na jednotlivé symboly:

* 5({(107(]3},&) ={q1,q3,q4} pretoze:

- 6<QO7CL> = {Q1}

- 5<Q3’a) = {QS7Q4}

— 6(go, @) Ud(g3,a) = {q1,q3,qa}

- CLOSURE.({q1,a3, 11}) = {1, 43, 04}
e 5({qo, g3}, b) = 0 pretoze:

— 0(qo,b) =0

— 0(gs,0) =0

— 8(qo,b) U d(gs, b) = 0

- CLOSURE.(0) =10
e Dostali sme teda 2 nové stavy: {qi,q3,qs} a 0.

2. Stav DKA {q1,q3, @ }-

Tento stav bude patrit’ medzi akceptacné stavy DKA, pretoze prislusnd mnozina
{q1,q3,q4} obsahuje aspon 1 z akceptacénych stavov (g4) povodného NKA.

Vysetrime prechody zo stavu {qi, ¢3, ¢4} na jednotlivé symboly:

hd 5({Q17 g3, q4} ) - {q37 Q4} pretoze:

- 6(q1,a) =

- 6(g3,a) = {C_I3,Q4}

= (g, )

- 0(q1, )U5(Q3> a)Uo(qs,a) = {q3,qa}

~ CLOSURE.({gs,94}) = {43, aa}
® 5({(117 g3, Q4} b) - {q07 q2, 43, Q4} pretoze:

6(q1,b) = {Q2}
— 6(g3,b) =
— 0(qa,b) = {qg,q4}

6(q1,b) Ud(gs,b) Ud(qs,b) = {2, a3, qs}
- CLOSURE ({92, g3, q4}) = {90, @2, 43, G4}

e Dostali sme teda 2 nové stavy: {qs,q4} a {qo, g2, q3,qa}-

3. Stav DKA 0.

Tento stav nemoze patrit’ medzi akceptacné stavy DKA, ked'ze urcite prislusnéd
mnozina () neobsahuje ziaden z akceptacnych stavov povodného NKA.

V stave ) médme vzdy slucku na jednotlivé symboly:
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o 5(0,a) =10
o 5(0,0) =10

e Tu sme novy stav nedostali.
4. Stav DKA {g¢s, ¢4}

Tento stav bude patrit’ medzi akceptacné stavy DKA, pretoze prislusnd mnozina
{qs,q4} obsahuje aspon 1 z akceptaénych stavov (g4) pévodného NKA.

Vysetrime prechody zo stavu {g¢s, ¢4} na jednotlivé symboly:

° 5({q3,q4} a) = {qs3,q4} pretoze:

— (g3, a) = {q3,q4}

— 0(qs,a) =0

— 6(g3,a) Ud(qu,a) = {gs, qu}
CLOSURE ({g3,q4}) = {43, qa}
. 5({q3,q4},b) = {q¢3, q4} pretoze:

— 0(q3,b) =0

- 5(Q4,b) = {Q3,Q4}

— 0(q3,b) Ud(qa,b) = {3, qs}

— CLOSURE ({g3,q4}) = {3, a}

e Tu sme novy stav nedostali.

5. Stav DKA {qO; 42, 43, q4}

Tento stav bude patrit’ medzi akceptacné stavy DKA, pretoze prislusna mnozina
{qo0, q2, g3, 4} obsahuje aspon 1 z akceptaénych stavov (g2, q4) povodného NKA.

Vysetrime prechody zo stavu {qo, ¢2, g3, ¢4} na jednotlivé symboly:

. 5({qo,qQ,q:a,q4} a) = {q1,qs, qa} pretoze:

6(qo,a) = {Ch}
— 6(q2,a) =
- d(q3,a) = {937%}
— 6(qu,a) =
= 0(qo, @) U5(Q2, a)Ud(gs,a)Ud(q,a) =1{q,qs q}

CLOSURE.({q1,3,94}) = {q1, 43, qa}
d 5({Q07 92, 43, q4}7 b) = {Q37 Q4} pretoze:

- 5(‘]0, ) b) =0
— 6(q2,b) = 0
- 5(Q3,b) =0
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= 0(qa,b) = {q3,qu}
- 5(%7 b) U 5(q2’ b) U 5((]3: b) U 5(Q47 b) = {QSa Q4}
— CLOSURE ({43, q4}) = {3, a}

e Tu sme novy stav nedostali.

6. VySetrili sme  vSetky stavy, ktoré ndm  pocas  determinizacie
vznikli. Dostdvame teda DKA M ,  ktory obsahuje 5 stavov, Q
Ha, a3} {a1, 93,94}, 0,{g3, 01}, {20, @, @3, 94 }}, jeho pociatoenym stavom je
do = {q. 43}, akceptacné stavy si I = {{q1,¢3,q}, {3, ¢1}. {0, ¢2: g3, 91 }} a
jeho prechodova funkcia 9 je uvedend v tabulke 2.6.

0 a b
{QO>QS} {CI1>Q3,Q4} 0
{91,(]3,(14} {QS7Q4} {QO7612,(]3,Q4}
0 0 0
{gs, 04} {as,qu} {as, 4}
{QO7Q27Q37Q4} {91793;Q4} {Q3,Q4}

Tabul'ka 2.6: Prechodové funkcia 6 DKA M zostrojeného v tlohe 2.3.3

Uloha &. 2.3.4 Je dany nedeterministicky koneény automat M = (Q,%,6,q, F) s mno-
zinou stavov @ = {qo, 1,2, q3,qs}, vstupnou abecedou ¥ = {a,b}, ¢ je pociatocny
stav, mnozina akceptaénych stavov F' = {q;, ¢} a prechodova funkcia ¢ je dand tabul’-
kou 2.7. N4jdite ekvivalentny deterministicky kone¢ny automat M.

) a b €
qo {Q3} {91}
Q| {a, ¢}

q2 {92, @} | {90}
qs {Qb Q2}

q4 {g3}

Tabul'ka 2.7: Prechodova funkcia 6 NKA z ulohy 2.3.4

Riesenie:
1. Pociatoény stav DKA ¢o = CLOSURE({qv}) = {q0, 1 }-

Pociatocny stav {qo, q1 } bude zaroven aj akceptaénym stavom, ked’ze mnozina,
ktora ho tvori, obsahuje aspon 1 z akceptacnych stavov, konkrétne ¢;, povodného
NKA.

Vysetrime prechody zo stavu {qo, ¢1} na jednotlivé symboly:
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o 0({qo. @1}, a) = {qo. @1, g2} pretoze:

— 0(qo,a) =0

- (g1, a) = {q1, @2}

= 0(qo, @) Ud(q1,a) = {q1, ¢2}

— CLOSURE({q1,42}) = {40, 01, @2}
. 5({q0,q1},b) = {q3} pretoze:

- (g0, b) = {gs}

= 0(q,0) =0

= 0(go, 0) Ud(q1,b) = {as}

— CLOSURE.({q3}) = {g3}
e Dostali sme teda 2 nové stavy: {qo, q1,¢2} a {gs}-

. Stav DKA {qo, 1, ¢ }-

Tento stav bude patrit’ medzi akceptacné stavy DKA, pretoze prislusnd mnozina
{qo, q1, ¢2} obsahuje aspon 1 z akceptacénych stavov (¢;) povodného NKA.

Vysetrime prechody zo stavu {qo, ¢1, ¢2} na jednotlivé symboly:

b 5({(]0761176]2} ) = {qo,ql,qg} pretoze:

6(go,a) =10
B 6<Q17 ) { q1, QQ}
— 0(q2,a) =10
= 6(qo,a) Ud(qr,a) Ud(qe,a) = {q1, 2}

— CLOSURE.({q1,¢2}) = {q0, 01, ¢}
o 0({q0, a1, %2}, b) = {0, a1, @2, 43, 4} pretoze:

— 6(qo, ) = {qs}

- 5(Q1,b)

— (g2, 0) = {Q2,q4}

= 0(q0,b) Ud(q1,b) Ud(g2,b) = {q2, 43,94}

CLOSUREE({QQ? g3, CI4}) = {q07 q1, 42, 43, Q4}
e Dostali sme teda 1 novy stav: {qo, ¢1, 42,43, G }-

. Stav DKA {g¢s3}.

Tento stav nebude patrit’ medzi akceptacné stavy DKA, pretoze prislusnd mno-
zina {g3} neobsahuje ani 1 z akceptacnych stavov povodného NKA.

Vysetrime prechody zo stavu {g3} na jednotlivé symboly:

o d({as},a) = {q0, @1, g2} pretoze:
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- 6((]3,@) = {Q1»€I2}

- CLOSUREE({QI) q2}) = {QOa q1, QZ}
e 5({gs},b) = 0 pretoze:

- 5((]3, b) - @

— CLOSURE.(0) = 0

e Dostali sme teda 1 novy stav: ().

4. Stav DKA {q, ¢1, 42, 3,4}

Tento stav bude patrit’ medzi akceptacné stavy DKA, pretoze prislusnd mno-
zina {qo, ¢1, G2, 3, g+ } obsahuje aspon 1 z akceptacnych stavov (¢, q4) povodného
NKA.

Vysetrime prechody zo stavu {qo, ¢1, ¢2, g3, ¢4 } na jednotlivé symboly:

b 5({Q07 q1, 42,43, Q4}> CL) = {QO7 q1, 492, (13} pretoze:

— 0(qo,a) =0

= 6(q1,a) = {q1, @2}

— 0(q2,a) =10

- 5(@3,(1) = {CI1,Q2}

— 0(qa, a) = {q3}

— 6(qo,a) Ud(qr,a) Ud(ge,a) Ud(gs,a)Ud(qs,a) = {q,q, g3}

CLOSURE.({q1, 42, a3}) = {q0- 41, 92, g3}
L4 5({QO, q1, 42,43, q4}7 b) = {q07 41,42, g3, q4} pretoie:

= 0(q0,0) = {gs}

- 5(%,5) =0

- 5(Q2,b) = {Q2,CI4}

- 0(g3,0) = 0

— 0(qa,b) =0

= 0(qo,b) Ud(q1,b) Ud(gz,b) Ud(gs,b) Ud(qs,b) = {q2,q3,qs}

CLOSUREE({Q27 g3, CI4}> = {q07 q1, 42,43, Q4}

e Dostali sme teda 1 novy stav: {qo, ¢1, 42, q3}-
5. Stav DKA 0.

Tento stav nemoze patrit’ medzi akceptacné stavy DKA, ked'ze uréite prislusnéd
mnozina () neobsahuje ziaden z akceptacnych stavov povodného NKA.

V stave () mdme vzdy slucku na jednotlivé symboly:

e 5(0,a) =0
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o 5(0,b) =10

e Tu sme novy stav nedostali.
6. Stav DKA {q07 q1, 492, Q3}

Tento stav bude patrit’ medzi akceptacné stavy DKA, pretoze prislusnd mnozina
{q0, q1, @2, g3} obsahuje aspon 1 z akceptacénych stavov (¢;) pévodného NKA.

Vysetrime prechody zo stavu {qo, q1, ¢2, g3} na jednotlivé symboly:

o 5({Qo7ql,Q2,q3} a) = {q, ¢1, ¢2} pretoze:

<QO7 )
- 6(qu,a) = {(h G}
— 0(qe,0a) =
— d(q3,a) = {Ch G}
6(qo, @) U d(q1,a) Ud(ge,a) Ud(gs,a) ={q1, ¢}
CLOSURE.({q1,92}) = {90, 01, @2}

o 5({qo, 11, a2, a3}, b) = {0, @1, 2, g3, @} Pretoze:

— 6(qo0,b) = {gs}

— 0(q,0) =10

o 6<QQ7b) { 27Q4}

— 0(q3,b) =0

= 6(qo,b) Ud(q1,b) Ud(gz,b) Ud(gs,b) = {q2, 43,94}

- CLOSURE.({q2, a3, q1}) = {40, 01, 42, G3, Qu }

e Nedostali sme ziadne nové stavy.

7. VySetrili  sme  vSetky stavy, ktoré nadm  pocas  determinizacie
vznikli. Dostdvame teda DKA M, ktory obsahuje 6 stavov, @ =

H9o: 1} {90, 15 2} {a3} {QO>Q1,612,C]3,Q4} 0,{90: 41,92, 93}}, jeho . bo-
¢iatotnym stavom je ¢y = {qo,q1}, akceptacné stavy su F =

Hao: a1} {0, 15 @2} {90, 01562, 43, a}, {90 @1, @2, g3} } & jeho prechodovd  fun-
kcia ¢ je dand prechodovym diagramom na obrazku 2.12.
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{QO, Ch}

{90, 1. 42, g3} {qO, 41, G2, G5, Ga }
v )

Obr. 2.12: Prechodovy diagram DKA M zostrojeného v tlohe 2.3.4
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Kapitola 3

Regularne vyrazy

3.1 Popis jazykov regularnymi vyrazmi

Uloha ¢&. 3.1.1 Slovne popiste jazyky popisané uvedenymi regularnymi vyrazmi:

1. Ry =0(0]1)*1,

2. By = (((b] B)(e | E)(g | G)(u [ I)(n]|N))|((e] E)n|N)d]|D))),

3. Rgy=(a|b]|..|2z)*"nos|pin)(a|b]|..|=2)* kde (a|b]...|2) je skrateny zapis
zjednotenia vSetkych malych pismen anglickej abecedy,

4. Ry = ((ab | ba)*(e | ¢ | d)(aba)(aba)*)*,

5. Rs=((-|al|..lz|Al. .1 2)(=-|a|...|z|A|...|Z]0]|...]9)* kde (_|a|
.|z Al...]Z) jeskrdteny zédpis zjednotenia malych/vel'kych pismen anglickej
abecedy a podéiarkovnika a (_|a|..|z|A|...| Z|0]..]9) je skrateny zapis
zjednotenia malych /velkych pismen anglickej abecedy, podciarkovnika a éislic.

Riesenie:

1. Ry =0(0] 1)*L:
regularny vyraz popisuje ret’azce nad abecedou {0, 1}, ktoré za¢inaji nulou a
koncia jednotkou.

2. By = (((b] B)(e | E)(g | G)u [ I)(n]|N))[((e] E)n|N)d]|D))):

regularny vyraz popisuje ret’azce, ktoré su tvorené vsSetkymi verziami
slov begin a end z hladiska velkosti jednotlivych pismen, t. j. ret’azce
{begin, Begin, bEgin, beGin,begIn,begiN, end, End,eNd,enD, BEgin, ENd, ...}.
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3.1. POPIS JAZYKOV REGULARNYMI VYRAZMI

3.

Rs=1(a|b]|...| 2)*(nos | pin)(a|b]| ... | 2)",

reguldrny vyraz popisuje vSetky ret’azce nad abecedou malych pismen anglic-
kej abecedy, ktoré obsahuju nos alebo pin ako svoj podret’azec, t. j. napriklad
{nos, podnos, nostradamus, pin, pinelka, camping, aminoskupina, ... }.

Ry = ((ab | ba)*(e | ¢ | d)(aba)(aba)*)*,

regularny vyraz popisuje vsetky ret’azce nad abecedou {a, b, ¢, d}, ktoré si alebo
prazdny ret’azec, alebo sa daju rozdelit’ na podret’azce, pricom kazdy podret’azec
je v nasledovnom tvare:

e na zaciatku moéze obsahovat’ predponu tvorenu 'ubovol'nymi kombinaciami
ret’azcov ab, ba,
e za touto predponou sa moze nachiadzat’ symbol ¢ alebo d,

e na konci obsahuje priponu, ktori tvori aspon jedno opakovanie ret’azca aba.
Rs=((_|al|..lz|A]..|Z2)(_|al|...|z]A|...|Z]|0]..|9*

reguldrny vyraz popisuje vSetky neprazdne ret’azce zlozené z malych/vel'kych
pismen anglickej abecedy, cislic a podé¢iarkovnika, ktoré nezaéinajua cislicou.

Mimochodom, tento regularny vyraz popisuje platné identifikatory v programo-
vacom jazyku C.

Uloha ¢&. 3.1.2 St dané nasledovné jazyky nad prislusnymi abecedami. Popiste uvedené
jazyky pomocou regularnych vyrazov:

1.

10.

Ly = {w € {a,b,c}* | w obsahuje ako podret’azec aba a za¢ina c} nad abecedou
A={a,b,c}.

. Ly ={w € {a,b}* | fa(w) = tp(w) mod 2} nad abecedou A = {a,b}.

Ly ={w € {a,b}* | .(w) = 0 mod 3} nad abecedou A = {a, b}.

Ly ={w € {a,b}* | w ma neparny pocet symbolov b} nad abecedou A = {a, b}.
Ls = {a*b*} U {b*a*} nad abecedou A = {a, b}.

Ls = {a*b*} N {b*a*} nad abecedou A = {a, b}.

L; = {b*ab*} N {a*bab} nad abecedou A = {a,b}.

Ls = {w € {a,b}* | §.(w) < 3} nad abecedou A = {a, b}.

. Ly = {w € {a,b}* | t.(w) < 3} nad abecedou A = {a,b}.

Lip ={aw | w € {a,b}*} \ {wa | w € {a,b}*} nad abecedou A = {a, b}.
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Riesenie:
1. Ly = {w € {a,b,c}* | w obsahuje ako podret’azec aba a zacina ¢} nad abecedou
A ={a,b,c}.
Ry =c(a|b|c)(aba)(a|b|c)*
2. Ly ={w €{a,b}* | to(w) = #p(w) mod 2} nad abecedou A = {a, b}.
Ry = ((a [ b)(a | b))"

Do jazyka patria ret’azce, ktoré maja siucasne alebo parny pocet symbolov a
a parny pocet symbolov b, alebo stcasne neparny pocet symbolov a a neparny
pocet symbolov b. Po malom zamysleni sa d& prist’ na to, ze takéto ret’azce
su prave tie ret’azce, ktoré si parnej diiky. A tito vlastnost’ vieme pomocou
regularneho vyrazu zapisat’ jednoducho, ako potencidlne opakovanie sa dvojice
symbolov (a | b)(a | b), t. j. ((a | b)(a]|b))*

3. Ly ={w € {a,b}*" | t.(w) = 0 mod 3} nad abecedou A = {a, b}.
R3 = (b*) | (b*ab*ab*ab*)*
Do jazyka patria ret’azce, ktoré maju pocet symbolov a delitelny tromi. Takéto
ret’azce sa teda daju rozdelit’ na 2 skupiny:
e Ret’azce zlozené len zo symbolov b, tie popisuje regularny vyraz b*.

e Ret’azce zlozené z kombinacii takych podret’azcov, v ktorych sa nachadzaju
3 symboly a, ktoré mozu byt’ obklopené symbolmi b, t. j. podret’azce su
popisatel'né regularnym vyrazom b*ab*ab*ab* a ich T'ubovol'né kombinacie
vyrazom (b*ab*ab*ab*)*.

Zjednotenim vyssie uvedenych teda dostavame vysledny regularny vyraz
(0*) | (b*ab*ab*ab*)*.

Alternativne je tento jazyk mozné popisat’ aj jednoduchsim regularnym vyrazom:
R3 = (b | ab*ab*a)*.

4. Ly ={w € {a,b}* | w ma neparny pocet symbolov b} nad abecedou A = {a,b}.
R, = (a*ba*)(a*ba*ba*)*
Do jazyka patria ret’azce, ktoré maju neparny pocet symbolov b (1, 3, 5, 7, ...).

e Ret’azce urcite obsahuju aspon 1 symbol b, ktory moze byt obklopeny po-
stupnost’ou symbolov a. Nech tento symbol b je prvy symbol v ret’azci,
t. j. na zaciatku ret’azce z jazyka obsahuju predponu popisani reguldrnym
vyrazom a*ba*.
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e Nasledne ret’azce mozu obsahovat’ 'ubovol'né kombinacie podret’azcov tvo-
renych dvojicou symbolov b pred ktorymi/za ktorymi/medzi ktorymi mozu
byt postupnosti symbolov a, t. j. (a*ba*ba*)*.

5. Ls = {a*b*} U {b*a*} nad abecedou A = {a, b}.
Rs = (a*b*) | (b*a*)

Ked'ze uz povodna specifikacia jazyka obsahovala len operacie zjednotenia, zre-
t’azenia a iteracie, jej prepis do reguldrneho vyrazu je pomerne priamociary.

6. Lg = {a*b*} N {b*a*} nad abecedou A = {a, b}.
R6 =a* | b*

*

Staci si uvedomit’, ze jazyk je prienikom ret’azcov spfﬁajﬁcich tvar a*b* alebo

b*a*, teda musi ist’ alebo o ret’azce typu a*, alebo o ret’azce typu b*.
7. Ly = {b*ab*} N {a*bab} nad abecedou A = {a,b}.
R; = bab
Staci si uvedomit’, ze uvedenym prienikom je jediny ret’azec, bab.
8. Ly = {w € {a,b}* | 4.(w) < 3} nad abecedou A = {a, b}.
Rg = b* | b*ab* | b*ab*ab*
Staci si uvedomit’, ze sem patria 3 typy ret’azcov nad abecedou A = {a,b}:

e Bez symbolov a, teda typu b*.
e S jednym vyskytom symbolu a, teda typu b*ab*.
e S dvomi vyskytmi symbolu a, teda typu b*ab*ab*.
Alternativne by sme napriklad mohli pouzit’ aj reguldrny vyraz b*(e | a | ab*a)b*
9. Ly = {w € {a,b}* | #.(w) < 3}¢ nad abecedou A = {a, b}.
Ry = (b*ab*ab*ab*)(a | b)*

Staci si uvedomit’, ze sem patria také ret’azce nad abecedou A = {a, b}, ktoré
maju aspon 3 symboly a, pretoze tento jazyk tvori doplnok jazyka Lg:

e Teda tieto ret’azce urcite budi mat’ ako prefix tri symboly a, pred ktorymi-
/medzi ktorymi/za ktorymi sa nachddzajui 'ubovol'né postupnosti symbolov
b, t. j. (b*ab*ab*ab*)

e Za tymto prefixom moze byt’ l'ubovol'ny ret’azec zlozeny zo symbolov {a, b},
t. j. (a | b)*.
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10. Lyp = {aw |w € {a,b}*} \ {wa | w € {a,b}*} nad abecedou A = {a, b}.
RlO = (Z(CL ‘ b)*b

Staci si uvedomit’, ze sem patria tie ret’azce zacinajice symbolom a nad abece-
dou {a, b}, ktoré zéroven nekonéia symbolom a, ked'ze uvazujeme rozdiely tychto
dvoch mnozin.

3.2 Konstrukcia nedeterministickych kone¢nych automa-
tov ekvivalentnych k regularnym vyrazom

Uloha ¢. 3.2.1 N4jdite nedeterministicky konecény automat ekvivalentny k regularnemu
vyrazu R = (01 | 10)*(¢ | 0 | 1) nad abecedou A = {0, 1}.

Riesenie: Pri hl'adani ekvivalentného NKA k zadanému regularnemu vyrazu hl'adame
taky nedeterministicky koneény automat M, pre ktory plati, ze akceptuje prave taky
jazyk, ktory popisuje regularny vyraz R.

Standardne sa na riesenie tejto tlohy pouziva tzv. Thompsonova konstrukcia (nazy-
vand aj ako algoritmus McNaughton-Yamada-Thompson). Této konstrukcia spociva v
tom, ze sa zadany reguldrny vyraz rozdeli na aplikédcie prislusnych operacii na mensie
reguldrne vyrazy podla uvedenych schém':

e zjednotenie 2 regularnych vyrazov Ry a Ry, Ry | R

AN

oo

Ry

- J

e zret’azenie 2 regularnych vyrazov R; a Ry, R1Rs

TSchémy st prevzaté z [2].
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3.2. KONSTRUKCIA NEDETERMINISTICKYCH KONECNYCH AUTOMATOV EKVIVALENTNYCH K
REGULARNYM VYRAZOM

e iterdcia regularneho vyrazu R, R*

a postupne sa konstruuju NKA pre vysledky jednotlivych operécii, poéntc elementér-
nymi regularnymi vyrazmi, pre ktoré uvadzame aj prislusné elementarne NKA:

e prazdny jazyk, R = 0,

O

e jazyk s prazdnym ret’azcom, R = ¢,

-O

e jazyk s jednym symbolom a abecedy, R = a.

~0=0

Regularny vyraz R = (01 | 10)*(e | 0 | 1) rozdelime na aplikacie jednotlivych operacii.
Vysledok tohto delenia tvori strom, ktory je uvedeny na obrazku 3.1, na ktorom su
znazornené prislusné operacie a mensie regularne vyrazy, na ktoré su aplikované. Listy
stromu su tvorené elementarnymi regularnymi vyrazmi, v tomto pripade €, 0 a 1.

Na zaklade uvedeného stromu postupne zostrojime nedeterministické konec¢né auto-
maty pre jednotlivé operacie. Zac¢iname od listov stromu a postupujeme smerom ku
korenu.

1. Zjednotenie (0 | 1)

e Ide o zjednotenie 2 elementarnych regularnych vyrazov, 0 a 1.

e Vychédzajic z NKA pre elementarne regularne vyrazy 0 a 1 a z konstruk-
cie NKA pre zjednotenie dvoch regularnych vyrazov dostavame NKA pre
zjednotenie 0 | 1:
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3.2. KONéTRUKC[A NEDETERMINISTICKYCH KONECNYCH AUTOMATOV EKVIVALENTNYCH K
REGULARNYM VYRAZOM

(01]10)*(e |0 [1)

At’azek

(01 ]10) (el0]1)
iteracia \
zjednotenie
(01 ] 10) € 0|1
Alnotenk zjednotenie
01 10 0 1
zret’azenie zret’azenie
0 1 1 0

Obr. 3.1: Strom rozdelenia vyrazu (01 | 10)*(e | 0 | 1) na jednotlivé operécie

2. Zjednotenie (¢ | (0] 1))
e Ide o zjednotenie elementarneho regularneho vyrazu ¢ a regularneho vyrazu
(0| 1), pre ktory sme zostrojili NKA v predchddzajicom kroku.

e Vychddzajic z NKA pre reguldrny vyraz € a pre (0 | 1) a z konstrukcie NKA
pre zjednotenie dvoch regularnych vyrazov, dostavame NKA pre zjednotenie

(e[ (0]1)):

3. Zret’azenie (01)

e Ide o zret’azenie 2 elementarnych regularnych vyrazov, 0 a 1.

e Vychadzajic z NKA pre elementarne regularne vyrazy 0 a 1 a z konstruk-
cie NKA pre zret’azenie dvoch regularnych vyrazov dostdvame NKA pre
zret’azenie 01:
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3.2. KONSTRUKCIA NEDETERMINISTICKYCH KONECNYCH AUTOMATOV EKVIVALENTNYCH K
REGULARNYM VYRAZOM

o

01: .“O

4. Zret'azenie (10) zostrojime analogicky ako pre (01):

~-OT0O=070

5. Zjednotenie (01 | 10)

e Ide o zjednotenie 2 regularnych vyrazov, 01 a 10.

o Ked'ze v predchadzajicich krokoch sme zostrojili NKA pre reguldrne vy-
razy 01 a 10, z konstrukcie NKA pre zjednotenie dvoch regularnych vyrazov
dostavame NKA pre zjednotenie (01 | 10):

6. Iteracia (01 | 10)*

e Ide o iterdciu regularneho vyrazu, (01 | 10)*.

e Ked'ze v predchddzajicom kroku sme zostrojili NKA pre regularny vyraz
(01 | 10), z konstrukcie NKA pre iterdciu reguldrneho vyrazu dostdvame
NKA pre iterdciu (01 | 10)*:

7. Zret'azenie (01 | 10)*(e | 0| 1)

e Ide o zret’azenie 2 regularnych vyrazov, (01 | 10)* a (¢ | 0| 1).
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3.2. KONSTRUKCIA NEDETERMINISTICKYCH KONECNYCH AUTOMATOV EKVIVALENTNYCH K
REGULARNYM VYRAZOM

e Vychadzajuc z NKA pre prislusné regularne vyrazy a z konstrukcie NKA
pre zret’azenie dvoch regularnych vyrazov dostavame vysledny NKA pre
zret’azenie (01 | 10)*(e | 0 | 1), ktory je zaroven aj hl'adanym NKA pre
zadany regularny vyraz:

Uloha ¢. 3.2.2 N&jdite nedeterministicky koneény automat ekvivalentny k regularnemu
vyrazu R = (ab)* | (ba)* nad abecedou A = {a, b}.

Riesenie: Rozdelenie reguldrneho vyrazu R = (ab)* | (ba)* na aplikécie jednotlivych
operacii na mensie regularne vyrazy je na obrazku 3.2.

(ab)™ | (ba)*
Anotenk\
(ab)” (ba)*

iteracia iteracia

(ab) (ba)
4 azerk Aet’azek
a b b a

Obr. 3.2: Strom rozdelenia vyrazu (ab)* | (ba)* na jednotlivé operacie

Na zaklade uvedeného stromu postupne zostrojime nedeterministické konecéné auto-
maty pre jednotlivé operdcie. Zaciname od listov stromu a postupujeme smerom ku
korenu.

1. Zret'azenie (ab)

O=0O=050
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3.2. KONSTRUKCIA NEDETERMINISTICKYCH KONECNYCH AUTOMATOV EKVIVALENTNYCH K
REGULARNYM VYRAZOM

2. Zret’azenie (ba)

O7O=0=0

3. Iterdcia (ab)*

O OW@

4. Tterdcia (ba)*

5. Zjednotenie (ab)* | (ba)*

Uloha &. 3.2.3 N&jdite nedeterministicky koneény automat ekvivalentny k regularnemu
vyrazu R = ((10 | 00)*(e | 1)(0))* nad abecedou A = {0, 1}.

Riesenie: Rozdelenie regularneho vyrazu R = ((10 | 00)*(e | 1)(0))* na aplikdcie jed-
notlivych operacii na mensie reguldrne vyrazy je na obrazku 3.3.

1. Zret’azenie (10)

-O10=070

2. Zret'azenie (00)

~O50O=0750
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3.2. KONSTRUKCIA NEDETERMINISTICKYCH KONECNYCH AUTOMATOV EKVIVALENTNYCH K
REGULARNYM VYRAZOM

((10 [ 00)*(e | 1)(0))"
iteracia

(10 | 00)*(¢ | 1)(0

/ret’azem&

(10 | 00)* (e | 1)(0)

iteracia /ret a&

(10 | 00) (c]1)

7] ednoteh A edno\
Aet’ax Aet’ax
0 0

Obr. 3.3: Strom rozdelenia vyrazu ((10 | 00)*(e | 1)(0))* na jednotlivé operacie

3. Zjednotenie (10 | 00)

4. Iteracia (10 | 00)*

5. Zjednotenie (¢ | 1)
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3.2. KONSTRUKCIA NEDETERMINISTICKYCH KONECNYCH AUTOMATOV EKVIVALENTNYCH K
REGULARNYM VYRAZOM

6. Zret’azenie (¢ | 1)(0)

Uloha &. 3.2.4 Néjdite nedeterministicky koneény automat ekvivalentny k regularnemu
vyrazu R = (0 | a)*(as | b)* nad abecedou A = {a,b}.

Riesenie:
Rozdelenie reguldrneho vyrazu R = (0 | a)*(ae | b)* na aplikdcie jednotlivych operécii
na mensie reguldrne vyrazy je na obrazku 3.4.
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REGULARNYM VYRAZOM

(0] a)*(ae | b)*

%ret azeme\

0] a)* (ag | b)*

iteracia iteracia

(ae | b)

0] a)
Adnote& Adnote&
0
/rcw’azenk

a e

Obr. 3.4: Strom rozdelenia vyrazu (0 | a)*(ae | b)* na jednotlivé operdcie

1. Zjednotenie (0 | a)

2. Tterécia (0 | a)*

3. Zret’azenie (ae)

4. Zjednotenie (ae | b)




3.2. KONSTRUKCIA NEDETERMINISTICKYCH KONECNYCH AUTOMATOV EKVIVALENTNYCH K
REGULARNYM VYRAZOM

5. Iterdcia (ae | b)*

Uloha ¢. 3.2.5 N&jdite nedeterministicky koneény automat ekvivalentny k regularnemu
vyrazu R = (ab)P(a) nad abecedou A = {a, b}.

Riesenie:
Rozdelenie reguldrneho vyrazu R = (ab)l(a) na aplikdcie jednotlivych operdcii na
mensie reguldrne vyrazy je na obrazku 3.5.

(ab)D(a)
%ret’azeni\
(ab) 0(a)
/ret’azerh /ret’azerh
a b 0 a

Obr. 3.5: Strom rozdelenia vyrazu (ab)f(a) na jednotlivé operécie

1. Zret’azenie (ab)

OaO=0O+50

2. Zret’azenie ((a)

e Podl'a schémy zret’azenia 2 prislusnych NKA je potrebné zo vsetkych ak-
ceptaénych stavov automatu pre ) viest’ ¢ prechody do pociatocného stavu
automatu pre a a zaroven zamenit’ pociatocny stav v automate pre a za
neakceptacny stav.
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3.2. KONSTRUKCIA NEDETERMINISTICKYCH KONECNYCH AUTOMATOV EKVIVALENTNYCH K
REGULARNYM VYRAZOM

e Avsak, NKA pre () nemd zZiadne akceptacné stavy! Preto dostdvame NKA,
ktory je rozdeleny na 2 disjunktné casti. Je zrejmé, ze tento NKA akceptuje
len prazdny jazyk, pretoze sa z pociatocného stavu nie je mozné dostat’
do akceptacného stavu — ¢o koresponduje so situdciou, ze regularny vyraz
((a) popisuje prazdny jazyk, pretoze pre zret’azenie l'ubovolného jazyka s
prazdnym jazykom plati, ze vysledok je vzdy prazdny jazyk.

-0 O=0

3. Zret’azenie (ab)((a)

e Ked'Ze toto zret’azenie vychadza z predoslych 2 automatov, aj vysledok tohto
zret’azenia obsahuje 2 ¢asti nespojené ziadnym prechodom, pricom pocia-
toény stav sa nachadza v prvej casti a akceptacny stav v druhej casti.

e Teda vysledny automat urcite neakceptuje ziadne ret’azce, teda akceptuje
len prazdny jazyk 0.

e Co znovu koresponduje s faktom, ze reguldrny vyraz (ab)f(a) popisuje
prazdny jazyk, ked’ze zret’azenie 'ubovol'ného jazyka s prazdnym jazykom
je znovu len prazdny jazyk.
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Kapitola 4

Bezkontextové gramatiky

4.1 Derivacné stromy

Uloha ¢&. 4.1.1 Je dané bezkontextova gramatika G = ({S, A, B}, {a,b}, P, S) s pravid-
lami P:

e S— AB | Sba
e A—aB|aBb
e B—elalb
Pre uvedeni gramatiku:
1. Najdite derivacie ret’azcov aba, abba a nakreslite ich derivacné stromy.
2. Zostrojte I'avé a pravé derivacie ret’azcov aba, abba.

3. Je dané gramatika jednoznacéna?

Riesenze:

1. Derivacie ret’azcov aba a abba ndjdeme v tomto pripade skusmo, dostavame napri-
klad nasledovné derivécie (tuénym pismom je v kazdej vetnej forme zvyrazneny
ten netermindl, na ktory sme aplikovali pravidlo gramatiky v danom derivacnom

kroku):

S = Sba = ABba = Aba = aBba = aba
S = AB = aBbB = abbB = abba

Derivacné stromy, prislichajice uvedenym derivaciam, si uvedené na obrazku
4.1:
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4.1. DERIVACNE STROMY

S S
/1N VRN
S b a A B
VRN VAN |
A B a B b a
VRN | |
a B ¢ b

Obr. 4.1: Deriva¢né stromy ret’azcov aba, abba

2. Davé/pravé derivécie ret’azcov su derivéacie, ktoré si §pecifické tym, ze vzdy apli-
kujeme pravidlo gramatiky na prvy netermindl zl'ava/sprava. Uvadzame priklad
lavej (=) a pravej (=) derivicie uvedenych ret’azcov:

S =; Sba =; ABba =; aBBba =; aBba =; aba
S =, Sba =, ABba =, Aba =, aBba =, aba
S =, AB =, aBbB = abbB = abba

S =, AB =, Aa =, aBba =, abba

3. Aby sme zistili, ¢i je gramatika nejednoznaéna, musime najst’ aspon jeden ret’azec
generovany gramatikou, ktory méa aspon 2 rozne derivaéné stromy. Napriklad
ret’azec aba ma 2 rozne derivacné stromy, uvedené na obrazku 4.2:

S
IR
S b a
/N /
A B a
SN
a BE

£

s
/N
B
N
b

a

O—m—

Obr. 4.2: Rozne deriva¢né stromy ret’azca aba

Ked'ze gramatika generuje taky ret’azec (aba), ktory ma 2 rozne derivaéné stromy,
gramatika G zadanda v tejto tlohe je nejednoznacna.
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4.1. DERIVACNE STROMY

Uloha &. 4.1.2 Je dand bezkontextova gramatika G = ({S, A, B},{a,b}, P,S) s pravid-
lami P:

e S— AaB | BbA
e A—bAale
e B—b|S
Pre uvedenu gramatiku:
1. Zostrojte I'avu a prava derivacia ret’azca baabb.

2. Dokazte, ze uvedend gramatika je nejednoznacnd tym, ze najdete 2 rozne deri-
vacné stromy ret’azca baabb.

Riesenie:
1. Lava a prava derivéacia ret’azca baabb by mohli vyzerat’ napriklad nasledovne:

S =; BbA =; SbA =; AaBbA =; bAaaBbA =; baaBbA =; baabbA =>; baabb
S =, BbA =, Bb =, Sb =, AaBb =, Aabb =, bAaabb =, baabb

2. Ret’azec baabb mé 2 rozne derivacné stromy, uvedené na obrazku 4.3:

S S
/1N IR
A a B B b A
VAN | | |
b A a S S €
| /1N AR

€ B b A A a B

| | VRN |

b 3 b A a b

Obr. 4.3: Rozne derivacné stromy ret’azca baabb
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4.1. DERIVACNE STROMY

Uloha ¢&. 4.1.3 Je dand bezkontextova gramatika G = (N, T, P, S), ktorej neterminély
N = {<program>, <deklaracie>, <deklaracia>, <typ>, <prikazy>}, termindly T =
{float, int, id,P, ; }, <program> je pociato¢ny netermindl, s pravidlami P:

e <program> — <deklaracie><prikazy>
e <deklaracie> — <deklaracia> | <deklaracie><deklaracia>
o <deklaracia> — <typ> id ;
e <typ> — int | float
e <prikazy> — P
Pre uvedenu gramatiku:
1. Zostrojte I'avi a prava derivacia ret’azca int id ; float id ; P

2. Uved'te deriva¢ny strom pre ret’azec int id ; float id ; P

Riesenie:

1. Lava a prava derivacia ret’azca int id ; float id ; P by mohli vyzerat’ na-
priklad nasledovne:

<program> =-; <deklaracie><prikazy> =,
= <deklaracie><deklaracia><prikazy> =,
= <deklaracia><deklaracia><prikazy> =
=; <typ> id ; <deklaracia><prikazy> =
=, int id ; <deklaracia><prikazy> =
=, int id ; <typ> id ; <prikazy> =
=, int id ; float id ; <prikazy> =,
=; int id ; float id ; P
<program> =, <deklaracie><prikazy> =, <deklaracie>P =,
=, <deklaracie><deklaracia> P =,
=, <deklaracie><typ> id ; P =,
=, <deklaracie> float id ; P =,
=, <deklaracia> float id ; P =,
=, <typ> id ; float id ; P =, int id ; float id ; P

2. Derivacny strom ret’azca int id ; float id ; P je uvedeny na obrazku 4.4.
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4.2. REDUKCIE GRAMATIK

<program>
/ \
<deklaracie> <prikazy>
<deklaracie> <deklaracia> P

| 2N

<deklaracia> <typ> id ;

<typ> id » float

int
Obr. 4.4: Derivacny strom ret’azca int id ; float id ; P

4.2 Redukcie gramatik

Uloha ¢&. 4.2.1 Je dané bezkontextova gramatika G = ({S, A, B}, {a,b}, P, S) s pravid-
lami:

e S—aAlaS|A|abB
o A—c|bA
e B—bB

Transformujte uvedent gramatiku na ekvivalentni redukovant gramatiku.

Riesenie:
Transforméciu gramatiky na ekvivalentni redukovanu gramatiku (redukcia gramatiky)
vykoname v 2 krokoch:

1. V prvom kroku najdeme mnozinu neterminalov
Nr={Ae N|A=*w,weT*}, t. j. takych netermindlov, z ktorych je
mozné v gramatike odvodit’ nejaky ret’azec nad termindlnymi symbolmi, a
odstranime z gramatiky tie netermindly, ktoré nepatria do mnoziny Nrp.

2. V druhom kroku, po odstréaneni tychto neterminalov, h’'addme v gramatike mno-
zinu termindlov a netermindlov Vp = {X € NUT | S =* aXf,a, 5 € (NUT)*},
t. j. takych symbolov gramatiky, ktoré sa mozu vyskytovat’ v nejakej vetnej forme.
Néasledne z gramatiky odstranime tie symboly, ktoré nepatria do mnoziny Vp.

3. Tym dostavame tzv. redukovani gramatiku, ktora obsahuje len také neterminély,
z ktorych je mozné odvodit’ nejaky terminalny ret’azec, a len také netermindly a
terminaly, ktoré si dosiahnutel'né, teda sa mozu vyskytovat’ vo vetnej forme.
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4.2. REDUKCIE GRAMATIK

Hl'adanie mnoziny Ny :
1. Na zaciatku nastavime mnozinu Np ako prdzdnu mnozinu, Np = ().

2. Nasledne do nej pridame tie neterminaly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo,
ktorého prava strana je tvorend ret’azcom nad terminalmi.

e Neterminal A v dosledku pravidla A — .

e Iné neterminaly tam zatial’ nepridame, pretoze ani S, ani B nemaju také
pravidla, ze by sa na ich pravej strane nachadzal ret’azec nad terminalmi.

e Teda po tomto kroku Ny = {A}, pretoze sme zistili, Ze z netermindlu A je
urcite mozné odvodit’ nejaky ret’azec nad termindlmi ().

3. V d’'alsom kroku do mnoziny Ny priddme tie netermindly, pre ktoré existuje
v gramatike pravidlo, ktorého prava strana je tvorenad ret’azcom zloZzenym z
termindlov a/alebo neterminalov, o ktorych vieme, ze patria do N7.

e Neterminal S v dosledku pravidla S — aA, pripadne S — A, pretoze v
oboch pravidlach je na pravej strane ret’azec zlozeny z terminalov, pripadne
neterminalu A, o ktorom vieme, ze patri do mnoziny Nr.

e Iné netermindly tam zatial nepridame, pretoze B neméa také pravidla, ze
by sa na ich pravej strane nachadzal ret’azec nad terminalmi alebo ret’azec
zlozeny z terminalov a neterminalu A.

e Teda po tomto kroku Ny = {A, S}.

4. V d’alsom kroku opakujeme predchadzajuci proces, avsak so zmenenou mnozinou
N7, pretoze nam do nej pribudol netermindl S.

e Avsak zistime, ze ziaden novy neterminal tam nepribudne, pretoze B nema
také pravidla, ze by sa na ich pravej strane nachadzal ret’azec nad terminalmi
alebo ret’azec zlozeny z terminalov a neterminélov S alebo A.

e Teda po tomto kroku zostdva mnozina Ny = {4, S}.

5. Ak nastane situdcia, ze sa nam mnozina Np nezmeni, hI'adanie mnoziny Np konéi.
V nasom pripade je teda Ny = {S, A}. Ked’ze neterminal B do tejto mnoziny
nepatri, odstranime ho z gramatiky, spolu so vSetkymi pravidlami, v ktorych
vystupuje.

Ked' z gramatiky odstranime neterminal B a pravidla, v ktorych vystupuje, dostavame
mnozinu pravidiel:

e S—aAlaS|A
oA—)E’bA
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4.2. REDUKCIE GRAMATIK

Hl'adanie mnoziny Vp :

1.

Na zaciatku nastavime mnozinu Vp ako mnozinu obsahujicu pociatoény neter-
minal S, Vp = {5}, ked’Ze ten sa urcite vyskytuje v pociatoc¢nej vetnej forme

S.

. Nésledne do nej priddme tie symboly gramatiky, ktoré sa nachéddzaji v pravych

stranach pravidiel pre neterminal S:

e Termindl a a netermindl A v dosledku pravidla S — aA.

e Neterminal S, ktory sa nachddza na pravej strane pravidla S — aS tam
samozrejme nepridame, pretoze sa uz v mnozine Vp nachadza.

e Iné symboly v pravych stranach pravidiel pre neterminal S nevystupuju.

e Teda po tomto kroku Vp = {S,a, A}, pretoze sme zistili, Ze vo vetnych
formach budu urécite vystupovat’ symboly S, a a A.

.V d’alsom kroku do mnoziny Vp pridame tie symbol gramatiky, ktoré sa na-

chadzaju v pravych stranach pravidiel pre netermindly, ktoré nam v poslednom
kroku pribudli do mnoziny Vp, t. j. pre neterminal A:

e 7 pravych stran pravidiel neterminalu A priddme do mnoziny Vp terminal

b v dosledku pravidla A — bA.

e Iné symboly gramatiky sa na pravych strandch neterminalu A nevyskytuju.
(Pripominame, Ze ¢ nie je symbol gramatiky).

e Teda po tomto kroku Vp = {S, a, A, b}.

. Uvedeny proces vzdy opakujeme, ak nam do mnoziny Vp pribudne novy neter-

mindl.

. Ked'ze v poslednom kroku nam do mnoziny pribudol len termindl b, algoritmus

koné¢i a vyslednd mnozina symbolov, ktoré sa mozu vyskytovat’ vo vetnych for-

méch je Vp = {S,a, A, b}.

Z gramatiky by sme odstranili tie symboly, ktoré nie su v mnozine Vp. V tomto
pripade sa vSak kazdy symbol gramatiky, ktori sme dostali po odstraneni ne-
terminalov, ktoré nepatrili do N7, nachadza v mnozine Vp, teda v tomto kroku
neodstranime z gramatiky nic

Dostavame teda vysledni redukovani gramatiku G,.q = ({S, A}, {a, b}, P,S), ktorej
pravidla su:

o S—aAlaS|A

e A—c|bA
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Uloha ¢&. 4.2.2 Je dané bezkontextové gramatika G = ({S, A, B,C},{a,b,c}, P, S) s

pravidlami:
e S—aAC |bB | BB
o A—aAb
e B—c|aBb|SB
e C—CC|b|c

Transformujte uvedent gramatiku na ekvivalentni redukovant gramatiku.

Riesenie:
Hladanie mnoziny Nrp :

1. Np=0.

2. Pridame netermindly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava
strana je tvorena ret’azcom nad terminalmi.

e Neterminal B v dosledku pravidla B — .
e Neterminal C' v dosledku pravidla C' — b, resp. C' — c.
e Po tejto iteracii teda Ny = {B, C'}.

3. Priddme netermindly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava
strana je tvorend ret’azcom zlozenym z termindlov a/alebo neterminalov, o kto-
rych vieme, ze patria do Np, t. j. B alebo C.

e Neterminal S v dosledku pravidla S — bB, resp. S — BB.
e Po tejto iteracii Ny = {B, C, S}.

4. Priddme netermindly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava
strana je tvorend ret’azcom zloZenym z terminalov a/alebo neterminilov B,

C alebo S.

e Ziaden novy neterminal nam nepribudne do Nr.

e Po tejto iterdcii zostava mnozina Ny = {B, C, S}.
5. Ked'ze neterminal A ¢ Nrp, odstranime ho z gramatiky.
Dostavame mnozinu pravidiel:
e S—bB|BB
e B—c|aBb|SB
e C—CC|blc
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Hl'adanie mnoziny Vp :
1. Vp ={S}.
2. Priddme symboly gramatiky z pravych stran pravidiel neterminédlu S:

e Termindl b a neterminal B v dosledku pravidla S — bB.
e Po tejto iteracii Vp = {S,b, B}.

3. V d’alsom kroku do mnoziny Vp pridame symboly gramatiky z pravych stran
pravidiel pre neterminél B:

e Terminal a v dosledku pravidla B — aBb.
e Po tejto iteracii Vp = {S,b, B, a}.
4. Ked'ze nam nepribudol novy neterminal do Vp, algoritmus kon¢i.

5. Z gramatiky odstranime tie symboly, ktoré nie si v mnozine Vp, teda odstranime
neterminal C' a termindl c.

Dostédvame teda vysledni redukovanu gramatiku G,.q = ({S, B}, {a, b}, P, S), ktorej
pravidla su:

e S—bB|BB
e B—c|aBb|SB

Uloha c. 4.2.3 Je dana bezkontextova gramatika
G=({S,AB,C,D,E} {a,b,c,d}, P,S) s pravidlami:

e S —abD

o A BaB|bB
e B— AB| AC
e C—=S|b|c
o D—C

e F— S|dle

Transformujte uvedent gramatiku na ekvivalentni redukovani gramatiku.

Riesenie:
Hl'adanie mnoziny Ny :

1. Ny = 0.

2. Pridame netermindly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava
strana je tvorena ret’azcom nad terminalmi.
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e Neterminal C' v dosledku pravidla S — b, resp. S — c.
e Neterminal £ v dosledku pravidla £ — d, resp. £ — €.
e Po tejto iterdcii teda Ny = {C, E'}.

3. Pridame netermindly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava
strana je tvorend ret’azcom zlozenym z termindlov a/alebo neterminilov C'
alebo F.

e Neterminal D v dosledku pravidla D — C'.
e Po tejto iterdcii Ny = {C, E, D}.

4. Priddme netermindly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava
strana je tvorend ret’azcom zlozenym z termindlov a/alebo neterminalov C,
E alebo D.

e Neterminal S v dosledku pravidla S — abD.
e Po tejto iteracii Ny = {C, E, D, S}.
5. Pridame netermindly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava

strana je tvorend ret’azcom zlozenym z termindlov a/alebo neterminalov C,

E , D alebo S.

e Ziaden novy netermindl ndm nepribudne do Ny
e Vyslednd mnozina Ny = {C, E, D, S}.

6. Ked'ze netermindly A, B ¢ Nr, odstranime ich aj s pravidlami, kde vystupuju.

Dostavame mnozinu pravidiel:

e S —abD

e C—=S|b|c
e D C

e E— S|dle

Hladanie mnoziny Vp :
1. Vp ={S}.
2. Priddme symboly gramatiky z pravych stran pravidiel neterminélu S:

e Termindly a,b a neterminédl D v dosledku pravidla S — abD.
e Po tejto iteracii Vp = {S,a,b, D}.

3. V dalsom kroku do mnoziny Vp pridame symboly gramatiky z pravych stran
pravidiel pre neterminél D:
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e Neterminal C' v dosledku pravidla D — C.
e Po tejto iteracii Vp = {S,a,b, D, C}.

4. V d’alsom kroku do mnoziny Vp pridame symboly gramatiky z pravych stran
pravidiel pre netermindl C"

e Terminal ¢ v dosledku pravidla C' — c.
e Po tejto iteracii Vp = {S,a,b, D, C, c}.

5. Ked’ze ndm nepribudol novy neterminal do Vp, algoritmus konéi.

6. Z gramatiky odstranime tie symboly, ktoré nie si v mnozine Vp, teda odstranime
netermindl £ a termindl d.

Dostédvame teda vysledni redukovant gramatiku G,.q = ({5, C, D}, {a, b, c}, P, 5), kto-
rej pravidla su:

o S — abD
oC—>S|b|C
e D (C

Uloha &. 4.2.4 Je dand bezkontextovd gramatika G = ({S, A, B,C},{a,b,c}, P, S) s

pravidlami:
e S — aAb
e A—c|adAA
e B—0b|CC
e C —cl|aBb

Transformujte uvedent gramatiku na ekvivalentni redukovant gramatiku.

Riesenie:
Hl'adanie mnoziny Ny :

1. Np=0.

2. Priddame netermindly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava
strana je tvorena ret’azcom nad terminalmi.
e Neterminal A v dosledku pravidla A — e.
e Neterminal B v dosledku pravidla B — b.
e Neterminal C' v dosledku pravidla C' — c.
e Po tejto iteracii Ny = {A, B,C}.
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3. Pridame netermindly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava
strana je tvorend ret’azcom zlozenym z terminalov a/alebo neterminalov

A B,C:

e Neterminal S v dosledku pravidla S — aAb.
e Po tejto iteracii Ny = {A, B,C,S}.

4. Ked'ze sme dostali mnozinu Np, v ktorej si vSetky netermindly gramatiky, algo-
ritmus koné¢i a v tomto kroku z gramatiky ni¢ neodstranime.

Mnozina pravidiel sa teda zatial nemeni:
e S — aAb
e A—c|aAA
e B—b|CC
e C —cl|aBb
Hradanie mnoziny Vp :
1. Vp ={S}.
2. Priddme symboly gramatiky z pravych stran pravidiel neterminélu S:

e Termindly a,b a neterminal A v dosledku pravidla S — aAb.
e Po tejto iterdcii Vp = {S,a,b, A}.

3. V d’alsom kroku do mnoziny Vp priddme symboly gramatiky z pravych stran
pravidiel pre netermindl A:

e Ked'ze na pravych stranach pravidiel pre netermindl A si len symboly a, A,
ktoré v Vp mame, nepridame nic.

e Po tejto iterdcii sa teda Vp nezmeni, Vp = {S,a,b, A}.
4. Ked'ze nam nepribudol novy neterminal do Vp, algoritmus konci.

5. 7Z gramatiky odstranime tie symboly, ktoré nie st v mnozine Vp, teda odstranime
netermindly B, C' a terminal c.

Dostavame teda vysledni redukovani gramatiku G,.q = ({S, A}, {a, b}, P,S), ktorej
pravidla su:

o S —aAb
e A—c|adA
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Uloha ¢&. 4.2.5 Je dan4 bezkontextovd gramatika G = ({S, A, B,C},{a,b}, P,S) s pra-

vidlami:

e S~ ABC

e A — BBa

e B — AaC

o C — aAb| abb

Transformujte uvedent gramatiku na ekvivalentni redukovant gramatiku.

Riesenie:
Hladanie mnoziny Nrp :

1.

2.

NT:Q).

Pridame netermindly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava
strana je tvorena ret’azcom nad terminalmi.

e Neterminal C' v dosledku pravidla C' — abb.
e Po tejto iteracii Ny = {C'}.

. Pridame neterminaly, pre ktoré existuje v gramatike pravidlo, ktorého prava

strana je tvorend ret’azcom zlozenym z termindlov a/alebo neterminalu C:

e Ziaden novy neterminal nam nepribudne do Nr.

e Vyslednd mnozina Ny = {C}.

7 gramatiky teda odstranime vsetky netermindly, ktoré nie si v mnozine Nr,
teda odstranime netermindly S, A, B spolu s prislusnymi pravidlami.

. Tym dostavame gramatiku bez pociatocného netermindlu, ked’ze pociatoény ne-

termindl S sme odstranili, pretoze S ¢ Nr. Gramatika teda negeneruje ziadne
ret’azce. V takom pripade nema zmysel pokracovat’ s tvorbou mnoziny Vp. Ked'ze
zadana gramatika negeneruje ziadne ret’azce, nema zmysel ju redukovat’.

. Plati teda, ze ak po€iatocny neterminal S nie je elementom mnoziny Np, grama-

tika negeneruje ziadne ret’azce, a teda nema zmysel uvazovat’ jej transformaciu
na redukovanui gramatiku.
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4.3 Mnozina N,

Uloha ¢&. 4.3.1 Je dand bezkontextovd gramatika G = ({S, A, B,C},{a,b,c}, P,S),
ktorej pravidla P su:

e S — ABC | aSbh
e A—aAblc|C
o B — BabB | AA
o C' — e |baCab

Néjdite mnozinu N, pre uvedeni gramatiku.

Riesenie:
Hladanie mnoziny N, = {A € N | A =* ¢}, teda mnoziny vsetkych tych neterminalov,
z ktorych je mozné odvodit’ ¢, postupuje nasledovnym sposobom:

1. V prvom kroku do mnoziny N, pridame vsetky také neterminaly, ktorych pravidla
majd na pravej strane priamo e:

e V nasom pripade je to netermindl C, v dosledku pravidla C' — e. Teda

N. = {CY.

2. Néasledne budeme opakovat’ nasledovny proces: do mnoziny N, pridame vsetky
také netermindly, ktorych pravidla maju na pravej strane ret’azec pozostavajici
len z netermindlov, o ktorych vieme, Ze patria do mnoziny /N, :

e Aktuédlne vieme, ze N. = {C'}. Do mnoziny N, pridame teda tie netermindly,
ktoré maju aspon 1 také pravidlo, ze na jeho pravej strane sa nachadza
ret’azec, ktory obsahuje len symboly C"

— Takym pravidlom je napriklad A — C' pre netermindl A.
— Preto do mnoziny N, priddme aj neterminal A, N, = {C, A}.
e Aktudlne vieme, ze N, = {C, A}. Do mnoziny N, priddme teda tie netermi-

naly, ktoré maju aspon 1 také pravidlo, Ze na jeho pravej strane sa nachadza
ret’azec, ktory obsahuje symboly C alebo A:

— Takym pravidlom je napriklad B — AA pre neterminal B, pretoze jeho
prava strana je tvorena len opakovanim netermindlu A.
— Preto do mnoziny N. priddme aj neterminal B, N. = {C, A, B}.
o Aktudlne vieme, ze N. = {C, A, B}. Do mnoziny N, priddme teda tie ne-
terminaly, ktoré maju aspon 1 také pravidlo, Zze na jeho pravej strane sa
nachadza ret’azec, ktory obsahuje symboly C', A alebo B:

— Takym pravidlom je napriklad S — ABC pre netermindl S, pretoze
jeho prava strana je ret’azec tvoreny neterminalmi A, B, C.
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— Preto do mnoziny N. priddme aj neterminal S, N. = {C, A, B, S}.

e V d’alSom kroku by sme uz do mnoziny /N, novy netermindl nepridali, takze
vyslednd mnozina N, = {C, A, B, S}.

Uloha &. 4.3.2 Je dand bezkontextovd gramatika G = ({S, A, B,C},{a,b,c}, P,S),
ktorej pravidla P su:

e S— AbBB

e A CC|cSA
e B—aCalbb|e
e C —»¢c|BC

Néjdite mnozinu N, pre uvedenui gramatiku.

Riesenze:

1. V prvom kroku do mnoziny N, priddme vsetky také netermindly, ktorych pravidla
maji na pravej strane priamo e:

e V nasom pripade si to netermindly B a C', v dosledku pravidiel B — ¢ a
C — e. Teda N. = {B,C}.

2. Nésledne budeme opakovat’ nasledovny proces: do mnoziny N, pridame vsetky
také netermindly, ktorych pravidla maji na pravej strane ret’azec pozostavajici
len z neterminalov, o ktorych vieme, Ze patria do mnoziny N. :

e Aktuélne vieme, ze N, = {B,C}. Do mnoziny N, priddme teda tie netermi-
naly, ktoré maji aspon 1 také pravidlo, ze na jeho pravej strane sa nachadza
ret’azec, ktory obsahuje len symboly B a C"

— Takym pravidlom je napriklad A — C'C pre neterminal A.
— Preto do mnoziny N priddme aj neterminal A, N. = {B,C, A}.

e Aktuélne vieme, ze N. = {B,C, A}. Do mnoziny N, priddme teda tie ne-
terminaly, ktoré maju aspon 1 také pravidlo, Ze na jeho pravej strane sa
nachadza ret’azec, ktory obsahuje symboly B, C' alebo A:

— V tomto kroku uz ziaden netermindl nepriddme. Jediny neterminal,
ktory by potencidlne prichddzal do tvahy je neterminal S, avSak jeho
jediné pravidlo je tvaru S — AbBB, teda na pravej strane sa nenacha-
dza ret’azec zlozeny len zo symbolov A, B, C', pretoze navyse obsahuje
aj terminal b.

— Vysledna mnozina N, = {A, B,C}.

92



4.3. MNOZINA N,

Uloha c. 4.3.3 Je dang bezkontextova gramatika G =
({<blok>, <prikazy>, <prikaz>}, {p, ;, begin, end}, P, <blok>), ktorej pravidla
P su:

o <blok> — begin <prikazy> end
e <prikazy> — <prikaz> ; <prikazy> | e
e <prikaz> — <blok> |p | ¢

Néjdite mnozinu N, pre uvedenui gramatiku.

Riesenie:

1. V prvom kroku do mnoziny N, pridame vsetky také neterminaly, ktorych pravidla
majd na pravej strane priamo e:

e V nasom pripade si to neterminaly <prikazy> a <prikaz>, v dosledku
pravidiel <prikazy> — ¢ a <prikaz> — €.

e Teda po tomto kroku N, = {<prikazy>, <prikaz>}.

2. Néasledne by sme do mnoziny N, pridali také neterminaly, ktorych pravidla maju
na pravej strane ret’azec pozostavajuci len z neterminalov, o ktorych vieme, ze
patria do mnoziny N :

o Aktuédlne vieme, ze N, = {<prikazy>, <prikaz>}. Do mnoziny N. priddme
teda tie neterminaly, ktoré maju aspon 1 také pravidlo, Ze na jeho pravej
strane sa nachadza ret’azec, ktory obsahuje len symboly <prikazy> alebo
<prikaz>.

— V tomto kroku ziaden netermindal nepridame. Jediny neterminal, ktory
by potencidlne prichadzal do tvahy je netermindl <blok>, avsak jeho
jediné pravidlo je tvaru <blok> — begin <prikazy> end, teda na pra-
vej strane sa nenachadza ret’azec zlozeny len zo symbolov <prikazy>
alebo <prikaz>, pretoze navyse obsahuje aj termindly begin a end.

e Vyslednd mnozina N, = {<prikazy>, <prikaz>}.
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4.4 Mnozina FIRST

Uloha c. 4.4.1 Je dana redukovana bezkontextova gramatika
G =({S,A,B,C},{a,b,c}, P, S), ktorej pravidld P su:

e S— ABC | aSbh
e A—aAb|c|C
e B— BabB | AA
o C —¢c|baCab

Najdite mnozinu F'IRST pre jednotlivé netermindly gramatiky.

Riesenie:
Mnozinu FIRST standardne uréujeme pre redukované gramatiky. Ked'ze zadand gra-
matika uz redukovand je, moézeme pristupit’ k jej hl'adaniu.

Mnozina FIRST(«) nejakého ret’azca symbolov gramatiky o € (N UT)* je definovand
ako:
FIRST(a) ={a €T |a="aB,f e (NUT)'}U{c|a="¢}

Teda pre ret’azec symbolov gramatiky « je jeho mnozina F'I RST tvorena:

1. vSetkymi termindlmi a, ktoré mozu stat’ na prvom mieste ret’azca symbolov
gramatiky, ktory vieme z ret’azca o odvodit’,

2. symbolom ¢, ak je v gramatike mozné z ret’azca o odvodit’ prazdny ret’azec.

Hladanie mnoziny F'IRST pre jednotlivé neterminaly gramatiky vykoname v 3 kro-
koch:

1. Néjdeme mnozinu N, = {A € N | A =* ¢}. Ak pre nejaky netermindl A plati
A € N., potom urcite ¢ € FIRST(A).

2. Ak gramatika pre nejaky neterminal A obsahuje pravidlo A — af,a € T,
g€ (NUT)*, potom uréite a € FIRST(A), teda ak existuje pravidlo, ktoré ma
na l'avej strane neterminal A a ktorého prvy symbol na pravej strane je termindl
a, potom urcite termindl a patri do mnoziny FIRST(A).

3. Ak gramatika pre nejaky netermindl A obsahuje pravidlo A — 3,5 € (N UT)*,
kde 8 za¢ina netermindlom, potom plati FIRST(8) C FIRST(A).

V pripade danej gramatiky:
1. Mnozina N; tejto gramatiky je N. = {S, A, B, C'}, pozri priklad ¢. 4.3.1.

Po tomto kroku teda FIRST(S) = {e}, FIRST(A) = {¢}, FIRST(B) = {¢},
FIRST(C) = {e}.
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2. Na zéaklade pravidiel, ktorych prvy symbol na pravej strane je terminal:

e 7 pravidla S — aSb vieme, ze a € FIRST(S),
e 7 pravidiel A — aAb | ¢ vieme, ze a,c € FIRST(A),
e 7 pravidla C' — baCab vieme, ze b € FIRST(C).

Po tomto kroku teda FIRST(S) = {ea},FIRST(A) = {¢ga,c},
FIRST(B) = {e}, FIRST(C) = {e,b}.

3. V d'alsom kroku budeme postupne prechadzat’ pravidld, ktoré zacinajui netermi-
nalom a potencialne pridavat’ nové termindly do mnozin F'IRST na zaklade ich
aktudlnych hodnot:

e Pravidlo S — ABC

Podl'a vyssie uvedeného pravidla plati FIRST(ABC) C FIRST(S). Na
zaklade aktualnych hodnot mnozin FIRST vySetrime, akid hodnotu moze
mat’ FIRST(ABC), teda aké symboly mézu stat’ na prvom mieste ret’azca,
ktory vieme odvodit’ z ABC, pripadne ¢, ak vieme odvodit’ ABC =* ¢:

— V ret’azci ABC je na prvom mieste netermindl A. Jeho mnozina
FIRST(A) je aktudlne FIRST(A) = {a,c,¢c}.

- Ked'ze a,c € FIRST(A), znamena to, ze z netermindlu A vieme od-
vodit’ ret’azec zacinajucu a, resp. ¢, teda A =* aa, resp. A =" ¢y.
Potom urcite existuje derivacia ABC' =* aaBC, resp. ABC =* ¢yBC,
teda aj z ABC vieme odvodit’ ret’azec zac¢inajuci a, resp. ¢, a teda
a,c € FIRST(ABC).

— Dalej vieme, ze ¢ € FIRST(A). V ret’azci teda ABC' vieme teoreticky
prepisat’ A na ¢ a plati ABC =* BC, ¢im dostavame situdciu, ze aj
FIRST(B) ovplyviuje FIRST(ABC).

— Aktuélne vieme, ze FIRST(B) = {e}. To znamen4, ze vieme prepisat’
netermindl B na ¢, a teda existuje derivacia ABC =* BC =* (', ¢im
dostavame situaciu, ze aj FIRST(C) ovplyvauje FIRST(ABC).

— Ked'ze b € FIRST(C), znamena to, ze z netermindlu C' vieme odvodit’
ret’azec zacinajuci b. A ked’ze sme zistili, ze z neterminédlov A a B vieme
v gramatike vyrobit’ e, tak existuje derivacia ABC =* BC =* C' =*
bG, teda b € FIRST(ABC).

— Dalej vieme, 7e ¢ € FIRST(C). Teda v ret’azci ABC' vieme teoreticky
prepisat’ ABC' =* BC' =* (' =* ¢, ¢im dostavame situaciu, ze z celého
ret’azca ABC vieme odvodit’ ¢, a teda ¢ € FIRST(ABC).

Pri  aktualnych  hodnotach  FIRST  sme teda  zistili, ze
FIRST(ABC) = {a,b,c,e}. Ked'ze FIRST(ABC) C FIRST(S), do mno-
ziny FIRST(S) doplnime vsetky tie symboly, ktoré si vo FIRST(ABC),
t. j. po tomto kroku vieme, ze FIRST(S) = {a,b,c,¢c}.
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e Pravidlo A — C

Z tohto pravidla dostavame FIRST(C) C FIRST(A). V tomto pripade
sa prava strana vysSetrovaného pravidla rovna len netermindlu C', takze
priamo mozeme vsetky symboly z mnoziny FIRST(C) pridat’ do mnoziny
FIRST(A). Domnoziny FIRST(A) teda pridame terminél b, ktory patri do
FIRST(C) (do FIRST(C) patri aj €, ale ten sa uz v mnozine FIRST(A)
nachédza), t. j. po tomto kroku FIRST(A) = {a,b,c,e}.

e Pravidlo B — BabB

Plati, ze FIRST(BabB) C FIRST(B). Na ziklade aktudlnych hodnot
mnozin FIRST vysetrime, akd hodnotu moze mat’ FIRST(BabB):

— V ret’azci BabB je na prvom mieste neterminal B. Jeho mnozina
FIRST(B) je aktudlne FIRST(B) = {c}, teda v gramatike existuje
odvodenie B =* ¢.

— 7Z ret’azca BabB teda vieme odvodit’ BabB =* abB, ¢ize ret’azec zaci-
najuici termindlom a, ¢ize urcite a € FIRST(BabB).

Pri  aktualnych  hodnotach  FIRST  sme teda  zistili, zZe
FIRST(BabB) = {a}. Ked'ze FIRST(BabB) C FIRST(B), do mnoziny
FIRST(B) doplnime symbol a, teda aktuilne FIRST(B) = {a,c}.

e Pravidlo B — AA

Plati, ze FIRST(AA) C FIRST(B). Na zdklade aktuédlnych hodnét mnozin
FIRST vysetrime, aki hodnotu méze mat’ FIRST(AA):

— V ret’azci AA je na prvom mieste neterminal A. Jeho mnozina
FIRST(A) je aktudlne FIRST(A) = {a,b,c,c}.

- Ked'ze a,b,c € FIRST(A), znamena to, ze z ret’azca AA vieme odvodit’
ret’azce zacinajice a, b, c. Teda uréite a,b,c € FIRST(AA).

— Dalej vieme, ze ¢ € FIRST(A). Teda v ret’azci AA vieme teoreticky
prepisat’ AA =* A =" ¢, ¢im dostavame situdciu, ze z celého ret’azca
AA vieme odvodit’ ¢, a teda ¢ € FIRST(AA).

Pri  aktudlnych  hodnotach  FIRST  sme teda  zistili, ze
FIRST(AA) ={a,b,c,e}. Ked'ze FIRST(AA) C FIRST(B), do mnoziny
FIRST(B) doplnime symboly b, ¢, teda aktudlne FIRST(B) = {a, b, c,c}.

e Tym sme presli vSetky pravidla gramatiky, ktoré zacinaju neterminalom.
Ked'ze pocas prace s tymito pravidlami sme pracovali s vtedy aktualnymi
mnozinami F'IRST, ktoré sa postupne menili (pribidali do nich nové sym-
boly), mali by sme cely proces zopakovat’, pretoze mnoziny FIRST sa ndm
priebezne rozsirili.

e V tejto gramatike vSsak nemd zmysel pravidla vySetrovat’ znovu, pretoze ne-
termindly S, A, B uz ur¢ite nemozu obsahovat’ ziaden d’alsi symbol v mno-
zine FIRST a neterminal C' nemé na pravej strane pravidlo zacinajice
neterminalom.
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4.4. MNOZINA FIRST

Vysledné mnoziny F'IRST pre neterminaly gramatiky teda su:

o FIRST(S)={e,a,b,c},
e FIRST(A) = {e,a,b,c},
e FIRST(B) = {e,a,b,c},
e FIRST(C) = {e,b}.

Uloha c. 4.4.2 Je dana redukovana bezkontextova gramatika
= ({S, A, B,C},{a,b,c}, P, S), ktorej pravidld P su:

e S— AbBB

o A CC|eSA
e B—aCalbb|e
e C —¢|BC

Najdite mnozinu F'IRST pre jednotlivé neterminaly gramatiky.

Riesenie:
Pre tuto gramatiku:

1. Mnozina N. tejto gramatiky je N. = {A, B, C'}, pozri priklad ¢. 4.3.2.

Po tomto kroku teda FIRST(S) = 0, FIRST(A) = {e}, FIRST(B) = {¢},
FIRST(C) = {e}.

2. Na zéklade pravidiel, ktorych prvy symbol na pravej strane je terminal:

e 7 pravidla A — ¢SA vieme, ze ¢ € FIRST(A),
e 7 pravidiel B — aCa | bb vieme, ze a,b € FIRST(B).

Po tomto kroku teda

o FIRST(S) =

o FIRST(A) = {g e},

e FIRST(B) = {¢,a,b},
e FIRST(C) = {¢e}.

3. V d’alsom kroku budeme postupne prechadzat’ pravidla, ktoré zacinaji netermi-
nalom a potencidlne pridavat’ nové termindly do mnozin F'IRST na zaklade ich
aktualnych hodnot:

e Pravidlo S — AbBB

Tu dostavame, ze FIRST(AbBB) C FIRST(S). Na zéklade aktualnych
hodnét mnozin FIRST vysetrime, aki hodnotu méze mat” FIRST(AbBB):
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4.4. MNOZINA FIRST

V ret’azci AbBB je na prvom mieste neterminal A. Jeho mnozina
FIRST(A) je aktudlne FIRST(A) = {c,e}.

— Ked'ze ¢ € FIRST(A), znamena to, ze z netermindlu A vieme odvodit’
A =" ¢vy. Ked'ze A je prvy symbol ret’azca AbBB, existuje derivacia
AbBB =* ¢ybBB, teda urcite ¢ € FIRST(AVBB).

Dalej vieme, 7ze ¢ € FIRST(A). Teda v ret'azci AbBB vieme te-
oreticky prepisat’ A na ¢ a teda AbBB =* bBB, ¢im dostavame
b e FIRST(AVBB).

Ked'ze iné symboly aktudlne v mnozine FIRST(A) nemdme, v tejto
iterdcii sme zistili, ze ¢,b € FIRST(AbBB).

Pri aktudlnych hodnotach FIRST méme FIRST(AbBB) = {b,c}. Ked'ze
FIRST(AbBB) C FIRST(S), do mnoziny FIRST(S) priddme b aj ¢, t. j.
FIRST(S) = {b,c}.

e Pravidlo A — CC

Tu dostavame, ze FIRST(CC) C FIRST(A). Na zaklade aktudlnych hod-
not mnozin FIRST:

— V ret’azci C'C' je na prvom mieste netermindl C'. Jeho mnozina
FIRST(C) je aktudlne FIRST(C) = {e}.

— Ked'ze zatial’ vieme len tol'ko, ze FIRST(C) obsahuje ¢, tak vieme,
ze netermindl C' je mozné prepisat’ na prazdny ret’azec. Teda z ret’azca
CC vieme odvodit’ CC' =* C' =* ¢, ¢ize o mnozine FIRST(CC) vieme
zatial povedat’ len tol'ko, ze obsahuje €.

Pri aktudlnych hodnotich FIRST mame FIRST(CC) = {e}. Ked'ze
FIRST(CC) C FIRST(A), do mnoziny FIRST(A) by sme pridali ¢, av-
sak ked'ze ho tam uz méme, v tomto kroku do FIRST(A) nepribudne nic
nové.

e Pravidlo C — BC

Tu dostavame, ze FIRST(BC) C FIRST(C). Na zaklade aktudlnych hod-
not mnozin FIRST vySetrime, akd hodnotu méze mat’ FIRST (BC):

— V ret’azci BC' je na prvom mieste netermindl B. Jeho mnozina
FIRST(B) je aktualne FIRST(B) = {a,b,c}.

- Ked'ze a,b € FIRST(B), znamend to, ze z netermindlu B vieme od-
voditt A =* aa, resp. B =* bf. Ked'ze B je prvy symbol ret’azca
BC, existuje derivacia BC' =* aaC, resp. BC' =* bpC teda urcite
a,b € FIRST(BC).

— Dalej vieme, ze ¢ € FIRST(B). Teda v ret'azci BC vieme teoreticky
prepisat’ B na € a teda BC' =* (', ¢im dostavame, ze aj FIRST(C)
ovplyviiuje FIRST(BC). Ked'ze FIRST(C) = {e}, tak vidime, ze je
mozna derivacia BC =* C' =* ¢, a teda ¢ € FIRST(BC).
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Pri aktuédlnych hodnotdch FIRST méame FIRST(BC) = {a,b,e}. Ked'ze
FIRST(BC) C FIRST(C), do mnoziny FIRST(C) pridame a aj b, t. j.
FIRST(C) ={a,b,c}.

Vsimnite si, ze ndm nastala situdcia, ze pri vysetrovani pravidiel sme pracovali
s takymi mnozinami FIRST, ktoré sa neskor zmenili, t. j. doslo k ich rozsi-
reniu. Napriklad pri vySetrovani pravidla A — CC sme pracovali s mnozinou
FIRST(C) = {e}, avsak neskor doslo k jej rozsireniu na FIRST(C) = {¢, a, b}.
Preto musime znovu prejst’ cez vSetky pravidld s neterminalom na zaciatku a
proces zopakovat’, pretoze v novom prechode cez pravidla budeme pracovat’ s
aktualnejsimi hodnotami mnozin FIRST, ¢o moze sposobit’, ze ziskame znovu
nové symboly do niektorych mnozin FIRST.

Aktudlne mnoziny FIRST pre neterminaly gramatiky teda si:

e FIRST(S)={b,c},
e FIRST(A) = {e,c},
e FIRST(B) ={e,a,b},
o FIRST(C) = {¢,a,b}.
4. V d’alsom kroku budeme znovu prechadzat’ pravidla, ktoré zac¢inaji netermina-
lom:
e Pravidlo S — AbBB

— Ked'ze mnozina FIRST(A) sa nezmenila od posledného vysetrovania
tohto pravidla, ni¢ nové tu nedostdvame, t. j. FIRST(AbBB) = {b, c}.

Pri aktudlnych hodnotach FIRST méme FIRST(AVBB) = {b,c}. Ked'ze
FIRST(AbBB) C FIRST(S), do mnoziny FIRST(S) nepribudne v tomto
kroku ni¢, FIRST(S) = {b, c}.

e Pravidlo A — CC

— Mnozina FIRST(C) sa zmenila oproti poslednému vysetrovaniu tohto
pravidla, konkrétne do nej pribudli symboly a,b, teda vieme, ze
C =" aa, resp. C' =* bf, teda aj CC =* aaC, resp. CC =* b5C,
¢ize a,b € FIRST(CC') st nové informacie.

— Taktiez plati (ale to sme vedeli uz v minulom kole), ze ked'ze
e € FIRST(C), tak CC =* C =" ¢, teda e € FIRST(CC).

Pri aktualnych hodnotach FIRST mame FIRST(CC) = {¢,a,b}. Ked'ze
FIRST(CC) C FIRST(A), do mnoziny F'IRST(A) teda pridame symboly
a a b a po tomto kroku FIRST(A) = {e,a,b, c}.

e Pravidlo C' — BC

— V ret’azci BC' je na prvom mieste netermindl B. Jeho mnozina

FIRST(B) je aktudlne FIRST(B) = {a,b,c}.
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4.4. MNOZINA FIRST

- Ked'ze a,b € FIRST(B), znamend to, Ze z netermindlu B vieme od-
vodit’ B =* aa, resp. B =* b8. Ked'ze B je prvy symbol ret’azca
BC, existuje derivacia BC' =* aaC, resp. BC' =* bpC teda urcite
a,b € FIRST(BC).

— Dalej vieme, ze ¢ € FIRST(B). Teda v ret'azci BC vieme teoreticky
prepisat’ B na ¢ a teda BC' =* (', ¢im dostavame, ze aj FIRST(C)
ovplyviuje FIRST(BC). Ked'ze FIRST(C) = {¢,a, b}, tak vidime, ze
je mozna deriviacia BC' =* C =" ¢, a teda ¢ € FIRST(BC'). Taktiez,
ked'ze a,b € FIRST(C) je mozné urobit’ derivacie BC' =* C' =* aa,
resp. BC =* C =" b, ¢ize a,b € FIRST(BC), ¢o vsak uz vieme.

Pri aktuédlnych hodnotdch FIRST méame FIRST(BC) = {a,b,e}. Ked'ze
takuto informéaciu sme mali uz v predchadzajicom vysSetrovani tohto pra-
vidla, ni¢ nové sme nezistili.

Znovu nastala situacia, ze sa nam zmenila niektora z mnozin FIRST, konkrétne

FIRST(A).
Aktualne mnoziny FIRST pre neterminaly gramatiky teda si:

e FIRST(S) = {b,c},

o FIRST(A) ={¢e,a,b,c},
o FIRST(B) = {e,a,b},
o FIRST(C) = {¢,a,b}.

5. Ked’ze v poslednom prechode pravidlami nastala zmena v niektorej mnozine
FIRST, znovu budeme prechadzat’ pravidla, ktoré zacinaju neterminalom:

e Pravidlo S — AbBB

— Ked'Zze mnozina FIRST(A) sa v poslednom kroku zmenila, po novom

vieme, ze FIRST(AbBB) = {a,b, c}.

Pri aktudlnych hodnotach FIRST mame FIRST(AbBB) = {a,b,c}.
Ked'ze FIRST(AVBB) C FIRST(S), do mnoziny FIRST(S) pribudne
v tomto kroku termindl a, FIRST(S) = {a,b, c}.

e Pravidlo A — CC

Tu nepribudne ziadna nové informacia, FIRST(A) = {¢,a,b,c}.
e Pravidlo C' — BC

Tu nepribudne ziadna nové informacia, FIRST(C) = {¢,a,b}

Znovu nastala situacia, ze sa nam zmenila niektora z mnozin FIRST, konkrétne

FIRST(S).

Aktualne mnoziny FIRST pre neterminaly gramatiky teda si:
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4.4. MNOZINA FIRST

e FIRST(S) = {a,b,c},
o FIRST(A) ={¢e,a,b,c},
e FIRST(B) = {e,a,b},
o FIRST(C) ={e,a,b}.
6. Ked'ze v poslednom prechode pravidlami nastala zmena v niektorej mnozine
FIRST, znovu by sme mali prechadzat’ jednotlivé pravidla a vySetrovat’ ich. Av-

sak v tomto prechode uz ziadne nové symboly nepribudni, teda vysledné mnoziny
FIRST pre jednotlivé neterminaly gramatiky su:

(
o FIRST(A) ={¢,a,b,c},
e FIRST(B) = {¢,a,b},
e FIRST(C) ={e,a,b}
Uloha c. 4.4.3 Je dand bezkontextova gramatika

G = ({<blok>, <prikazy>, <prikaz>}, {p, ;, begin, end}, P, <blok>), ktorej pra-
vidla P su:

e <blok> — begin <prikazy> end
e <prikazy> — <prikaz> ; <prikazy> | ¢
e <prikaz> — <blok> |p|¢

Najdite mnoziny F'IRST pre netermindly gramatiky.

Riesenie:
1. V tejto gramatike N. = {<prikazy>, <prikaz>}, teda po tomto kroku:

e FIRST(<blok>) = (),
e FIRST(<prikazy>) = {e},
o FIRST(<prikaz>) = {c},
2. 7 pravidiel, ktorych prvy symbol na pravej strane je terminal:

e 7 pravidla  <blok> — begin <prikazy> end vieme, zZe
begin € FIRST(<blok>),

e 7 pravidla <prikaz> — p vieme, ze p € FIRST (<prikaz>).
Po tomto kroku:

o FIRST(<blok>) = {begin},
o FIRST (<prikazy>) = {¢},
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e FIRST(<prikaz>) = {e,p}.
3. 7 pravidiel, ktorych prvy symbol na pravej strane je neterminal:

o <prikazy> — <prikaz> ; <prikazy>
— Pri sicasnom stave mnozin FIRST mame
FIRST (<prikaz> ; <prikazy>) = {p, ;}.
— Teda do mnoziny FIRST (<prikazy>) budd patrit’ aj termindly p a ;
e <prikaz> — <blok>

— Pri sucasnom stave mnozin FIRST mame
FIRST(<blok>) = {begin}.
— Teda do mnoziny FIRST (<prikaz>) bude patrit’ aj termindal begin.

Po tomto kroku:

e FIRST(<blok>) = {begin},
o FIRST(<prikazy>) = {e,p,;},
e FIRST(<prikaz>) = {¢,p, begin}.
4. Ked'ze v poslednej iteracii doslo k zmene mnozin FIRST, znovu opakujeme
prechod pravidlami:
o <prikazy> — <prikaz> ; <prikazy>
— Pri sicasnom stave mnozin FIRST mame
FIRST (<prikaz> ; <prikazy>) = {p, ;, begin}.
— Teda do mnoziny FIRST (<prikazy>) bude patrit’ aj terminél begin,
ktory sme tam doteraz nemali.

e <prikaz> — <blok>

— Pri stucasnom stave mnozin FIRST mame
FIRST(<blok>) = {begin}.
— Teda tu sme nezistili ni¢ nové, ked’ze to, ze begin patri do
FIRST (<prikaz>) uz vieme.
Po tomto kroku:

e FIRST(<blok>) = {begin},
e FIRST(<prikazy>) = {¢,p, ;,begin},
e FIRST(<prikaz>) = {e,p, begin}.
5. Ked’ze v poslednej iteracii doslo k zmene mnozin FIRST, znovu opakujeme pre-
chod pravidlami, avSak v tomto pripade by sme uz ziadnu mnozinu F I RST neroz-

sirili o nové symboly a hl'adanie mnozin F'IRST by skoncilo. Vysledné mnoziny
FIRST v tejto gramatike:

102



4.4. MNOZINA FIRST

e FIRST(<blok>) = {begin},
e FIRST(<prikazy>) = {¢,p, ;,begin},
e FIRST(<prikaz>) = {¢,p, begin}.

Uloha &. 4.4.4 Je dan4 bezkontextovd gramatika G = ({S,A, B,C,D},{a,b,c}, P,S),
ktorej pravidla P su:

e S—¢c|BBA
e A— Bc

e B— SD|ABb
e C —aCD|a
e D—Cb|e

Néjdite mnoziny F'IRST pre netermindly gramatiky.

Riesenie:

1. V tejto gramatike plati, ze N. = {D, S, B}, teda po tomto kroku:

o FIRST(S) = {¢},

o FIRST(A) =0,

o FIRST(B) = {¢},
( 0

2. 7 pravidiel, ktorych prvy symbol na pravej strane je terminal:
e 7 pravidiel C'— aCD, resp. C' — a vieme, ze a € FIRST(C),

Po tomto kroku:

3. 7Z pravidiel, ktorych prvy symbol na pravej strane je neterminal:

e S— BBA
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— Pri sticasnom stave mnozin FIRST mame FIRST(BBA) = (), pretoze
FIRST(A) je aktudlne len prdzdna mnozina.

- Ked'ze FIRST(BBA) C FIRST(S), do mnoziny FIRST(S) nam v
tomto kroku nepribudne nic.
e A— Bc
— Pri sic¢asnom stave mnozin FIRST méame FIRST(Bc) = {c}.
— Do mnoziny FIRST(A) ndm v tomto kroku pribudne ¢,
FIRST(A) = {c}.
e B—SD
— Pri sicasnom stave mnozin FIRST mame FIRST(SD) = {¢}.
— Do mnoziny FIRST(B) nam na zéklade tohto pravidla nepribudne nic.
B — ABb

— Pri sucasnom stave mnozin FIRST mame FIRST(ABb) = {c}, pre-
toze FIRST(A) = {c}.

— Do mnoziny FIRST(B) ndm na zaklade tohto pravidla pribudne e,
FIRST(B) = {e, c}.

e D—Ch

— Pri sic¢asnom stave mnozin FIRST mame FIRST(Cb) = {a}, pretoze
FIRST(C) = {a}.

— Do mnoziny FIRST(D) ndm na zdklade tohto pravidla pribudne a,
FIRST(D) = {¢,a}.

Po tomto kroku:

[ ]
!
~
oy
W
S
Q
I
—~—
IS
na

FIRST(D) = {¢,a},

4. Ked'ze v poslednej iteracii doslo k zmene mnozin FIRST, znovu opakujeme
prechod pravidlami, ktorych prava strana zac¢ina neterminalom.

e S BBA

— Pri sic¢asnom stave mnozin FIRST méame FIRST(BBA) = {c}, do-
konca z viacerych dovodov:

(a) Ked'ze FIRST(B) obsahuje ¢, tak aj FIRST(BBA) obsahuje c.

(b) Ked'ze FIRST(B) obsahuje ¢, tak BBA =* BA =* A a ked'ze
FIRST(A) obsahuje ¢, tak aj z tohto dovodu FIRST(BBA) obsa-
huje c.

104



4.4. MNOZINA FIRST

— Do mnoziny FIRST(S) teda pribudne ¢, FIRST(S) = {e, c}.
e A— Bc

— Pri stcasnom stave mnozin FIRST mame FIRST(Bc) = {c}.
— Do mnoziny FIRST(A) nam v tomto kroku nepribudne nic.

B — SD

— Pri stic¢asnom stave mnozin FIRST mame FIRST(SD) = {¢,a,c}.

— Do mnoziny FIRST(B) ndm na zéklade tohto pravidla pribudne ter-
minél a, FIRST(B) = {¢, a, c}.

B — ABb

— Pri sic¢asnom stave mnozin FIRST mame FIRST(ABb) = {c}, pre-
toze FIRST(A) = {c}.
— Do mnoziny FIRST(B) ndm na zdklade tohto pravidla nepribudne nic.
D — Cb

— Pri sic¢asnom stave mnozin FIRST mame FIRST(Cb) = {a}.
— Do mnoziny FIRST (D) nam na zaklade tohto pravidla nepribudne nic.

Po tomto kroku:

o FIRST(S) = {e,c},

o FIRST(A) = {c},

e FIRST(B) ={e,a,c},
e FIRST(C) = {a},

e FIRST(D) = {e,a},

5. Ked’ze v poslednej iteracii doslo k zmene mnozin FIRST, znovu opakujeme
prechod pravidlami, ktorych prava strana zac¢ina neterminalom.

e S— BBA
— Pri sticasnom stave mnozin FIRST mame FIRST(BBA) = {a,c}.
— Do mnoziny FIRST(S) teda pribudne a, FIRST(S) = {¢,a, c}.

e A— Bc

— Pri sic¢asnom stave mnozin FIRST mame FIRST(Bc) = {a,c}.

— Do mnoziny FIRST(A) ndm v tomto kroku pribudne termindl a,
FIRST(A) ={a,c}.

e B—+SD

— Pri sicasnom stave mnozin FIRST méme FIRST(SD) = {¢,a,c}.
— Do mnoziny FIRST(B) nam na zaklade tohto pravidla nepribudne nic.
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e B — ABb

— Pri stcasnom stave mnozin FIRST méme FIRST(ABb) = {a,c}.
— Do mnoziny FIRST(B) nam na zaklade tohto pravidla nepribudne nic.

e D—(Ch

— Pri stic¢asnom stave mnozin FIRST mame FIRST(Cb) = {a}.
— Do mnoziny FIRST(D) ndm na zaklade tohto pravidla nepribudne nic.

Po tomto kroku:

(
e FIRST(A) ={a,c},
o FIRST(B) ={¢e,a,c},
o FIRST(C) = {a},
)

o FIRST(D) = {e,a},

6. Ked'ze v poslednej iterdcii doslo k zmene mnozin F'IRST, znovu by sme zopa-
kovali prechod cez pravidld, avSak v tejto iterdcii by sme uz nové symboly do
mnozin F'IRST nepridali, teda vysledné mnoziny FIRST v tejto gramatike su:

{e,a,c},
{a,c},
{e,a,c},

{a},

{e,a}.

Uloha c. 4.4.5 Je dand bezkontextova gramatika

G = ({<Regex>, <Term>, <Factor>, <Base>, <Char>}, {a,b,!, 4+, %, (,)}, P, <Regex>),
ktorej pravidla P su:

o FIRST(S)
o FIRST(A)
e FIRST(B)
e FIRST(C)
o FIRST(D)

o <Regex> — <Term> | <Term> + <Regex>
e <Term> — <Factor> | <Factor><Term>

e <Factor> — <Base> | <Base>x

e <Base> — <Char> | (<Regex>)

e <Char>—al|b| !

Najdite mnoziny F'IRST pre neterminaly gramatiky.
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Riesenie:
1. V tejto gramatike N. = (), teda po tomto kroku:

o FIRST(<Regex>) =0,
e FIRST(<Term>) = (),
e FIRST(<Factor>) =),
FIRST(<Base>) = ),
FIRST(<Char>) = 0.

2. Z pravidiel, ktorych prvy symbol na pravej strane je terminal:

e 7 pravidla <Base> — (<Regex>) vieme, Ze termindl (, teda l'ava zdtvorka,
bude patrit’ do FIRST(<Base>),

e 7 pravidiel <Char> — a | b | ! vieme, ze termindly a,b,! budu patrit’ do
FIRST(<Char>).
Po tomto kroku:

o FIRST(<Regex>) =0,
FIRST(<Term>) = (),
(<Factor>) = 0,
FIRST(<Base>) = {(},
FIRST(<Char>) = {a,b,!}.

e o o
B
~
oy
n
~

3. Z pravidiel, ktorych prvy symbol na pravej strane je neterminal:

o <Regex> — <Term>
o <Regex> — <Term> 4 <Regex>

— Pri stcasnom stave mnozin FIRST méme FIRST(<Term>) = (), teda
do mnoziny FIRST(<Regex>) ndm v tomto kroku z oboch pravidiel
nepribudne nic.

<Term> — <Factor>

<Term> — <Factor><Term>

— Pri stcasnom stave mnozin FIRST mame FIRST(<Factor>) = 0,
teda do mnoziny F'IRST(<Term>) nam v tomto kroku z oboch pravi-
diel nepribudne nic.

<Factor> — <Base>

<Factor> — <Base>x*
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— Pri sticasnom stave mnozin FIRST mame FIRST(<Base>) = {(},
resp. FIRST(<Base>x) = {(}, teda do mnoziny FIRST(<Factor>)
nam v tomto kroku pribudne l'ava zatvorka, FIRST(<Factor>) = {(}.

e <Base> — <Char>

— Pri sticasnom stave mnozin FIRST mame
FIRST(<Char>) = {a,b,!}, teda do mnoziny F'I RST(<Base>) ndm v
tomto kroku pribudnu termindly a,b,!, FIRST (<Base>) = {(,a,b,!}.

Po tomto kroku:

FIRST(<Regex>) = 0,

o FIRST(<Term>) =0,
FIRST(<Factor>) = {(},
FIRST(<Base>) = {(,a,b,!},
FIRST(<Char>) = {a,b,!}.

4. Ked'ze v poslednej iteracii doslo k zmene mnozin FIRST, znovu opakujeme
prechod pravidlami, ktorych prava strana zac¢ina neterminalom.

5. 7 pravidiel, ktorych prvy symbol na pravej strane je neterminal:

o <Regex> — <Term>
o <Regex> — <Term> 4+ <Regex>

— Pri sicasnom stave mnozin FIRST méame FIRST(<Term>) = (), teda
do mnoziny FIRST(<Regex>) nam v tomto kroku z oboch pravidiel
nepribudne nic.

o <Term> — <Factor>
o <Term> — <Factor><Term>

— Pri stcasnom stave mnozin FIRST méme FIRST(<Factor>) = {(},
teda do mnoziny FIRST(<Term>) ndm v tomto kroku pribudne ter-
minél lava zdtvorka, FIRST(<Term>) = {(}.

o <Factor> — <Base>
o <Factor> — <Base>x*

— Pri sucasnom stave mnozin FIRST mame
FIRST(<Base>) = {(,a,b,!}, resp. FIRST(<Base>x) = {(,a,b,!},
teda do mnoziny FIRST(<Factor>) nam v tomto kroku pribudni
terminaly a,b,!, FIRST (<Factor>) = {(,a,b,!}.

o <Base> — <Char>
— Pri sucasnom stave mnozin FIRST mame

FIRST(<Char>) = {a,b,!}, teda do mnoziny FIRST(<Base>)

nam nepribudne Ziaden novy terminal.
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Po tomto kroku:

o FIRST(<Regex>) = (),
o FIRST(<Term>) = {(},
e FIRST(<Factor>) ={(,a,b,!},
o FIRST(<Base>) ={(,a,b,!},
e FIRST(<Char>) = {a,b,!}.
6. Ked'ze v poslednej iteracii doslo k zmene mnozin FIRST, znovu opakujeme

prechod pravidlami, ktorych prava strana zac¢ina neterminalom. Bez rozpisovania
uvadzame, ze po tejto iteracii by bol stav mnozin F'IRST:

o FIRST(<Regex>) = {(},

o FIRST(<Term>) = {(,a,b,!},
e FIRST(<Factor>) ={(,a,b,!},
e FIRST(<Base>) = {(,a,b,!},
FIRST(<Char>) = {a,b,!}.

7. Ked'ze v poslednej iteracii doslo znovu k zmene mnozin FIRST, opakujeme
prechod pravidlami, ktorych prava strana zacina neterminalom. Bez rozpisovania
uvadzame, ze po tejto iteracii by bol stav mnozin FIRST"

o FIRST(<Regex>)={(,a,b,!},
o FIRST(<Term>) ={(,a,b,'},
e FIRST(<Factor>) ={(,a,b,!},
e FIRST(<Base>) = {(,a,b,!},
e FIRST(<Char>) = {a,b,!}.

8. Ked'ze aj v poslednej iteracii doslo znovu k zmene mnozin FIRST, opakujeme
prechod pravidlami, ktorych prava strana zac¢ina netermindlom. V tomto pre-
chode vsak uz k zmene mnozin nedojde a vysledny obsah mnozin FIRST by v
tejto gramatike bol:

e FIRST(<Regex>)={(,a,b,'},
e FIRST(<Term>) = {(,a,b,!},
o FIRST(<Factor>) = {(,a,b,!},
o FIRST(<Base>) ={(,a,b,!},
FIRST(<Char>) = {a,b,!}.
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4.5 Mnozina FOLLOW

Uloha c. 4.5.1 Je dana redukovana bezkontextova gramatika
G =({S,A,B,C},{a,b,c}, P, S), ktorej pravidld P su:

e S— ABC' | aSbh
e A—aAb|c|C
o B — BabB | AA
o C' — e |baCab

Najdite mnozinu FOLLOW pre jednotlivé netermindly gramatiky.

Riesenie:
Mnozinu FOLLOW g§tandardne urcujeme pre redukované gramatiky. Ked'ze zadana
gramatika uz redukovana je, mozeme pristipit’ k jej hl'adaniu.

Mnozina FOLLOW (A) nejakého netermindlu gramatiky A € N je definovand ako:
FOLLOW(A)={aecT|S="aAap}U{c| S ="vA},
kde o, 8,7 € (N UT)*. Teda pre neterminél A je jeho mnozina FOLLOW tvorené:

1. v8etkymi termindlmi a, ktoré mozu stat’ hned’ za netermindlom A (t. j. terminély
nasledujui neterminél A) v nejakej vetnej forme,

2. symbolom &, ak neterminal A moze stat’ na konci nejakej vetnej formy:.

Hladanie mnoziny FOLLOW pre jednotlivé neterminaly gramatiky vykoname v 2
krokoch:

1. V prvom kroku do mnoziny FOLLOW (S) pre pociatoény netermindl S pridame
e, pretoze S je vzdy prva vetnd forma, ktorou zacina kazdéa derivacia, teda S
urcite stoji na konci nejakej vetnej formy.

2. Kazdé pravidlo, ktoré na pravej strane obsahuje aspon 1 neterminal, teda tvaru
A — aBp, kde A,B € N;o,8 € (N UT)* ovplyviiuje mnozinu FOLLOW
neterminalu B, v zavislosti na mnozine F'IRST ret’azca (3, ktory tvori zvysok
pravej strany pravidla za neterminalom B:

o (FIRST(B)\ ) C FOLLOW (B),
e Ak ¢ € FIRST(f), potom FOLLOW (A) C FOLLOW (B).

Ak pravidlo gramatiky na pravej strane obsahuje viacero neterminalov, tak ho
treba spracovat’ pre kazdy netermindal na pravej strane zvlast'.
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7 uvedeného vyplyva, ze v pripade vySetrovania mnozin FOLLOW potrebujeme po-
znat’ aj mnoziny FIRST. Mnoziny F'I RST jednotlivych netermindlov tejto gramatiky

su:
e FIRST(S)={e,a,b,c},
e FIRST(A) ={e,a,b,c},
e FIRST(B) ={¢,a,b,c},
o FIRST(C) = {e,b}.

V pripade danej gramatiky:

1. Do mnoziny FOLLOW (S) pridame ¢.

Po tomto kroku:

e FOLLOW(S) =
o FOLLOW (A) =
o FOLLOW (B) =
e FOLLOW(C) =

2

Y

{e

0,
0
0

Y

2. V d’alsom kroku budeme postupne prechadzat’ pravidld, ktoré na pravej strane
obsahuju aspon 1 netermindl. Kazdé pravidlo vysetrime tol'’kokrat, kol'ko neter-
minalov obsahuje na pravej strane — aktudlne uvazovany neterminal na pravej

strane bude v zapise podciarknuty.

e Pravidlo S — ABC, t. j. vysetrujeme FOLLOW (A) a § = BC:
— Na zaklade znamych mnozin FIRST vypocitame

FIRST(BC) = {a,b,c,c}:

— Podl'a vysSie uvedeného vzt’ahu musi platit’, ze

(FIRST(BC)\e) C FOLLOW(A), teda ak 2z  mnoziny
FIRST(BC) = {a,b,c,e} odstranime prézdny ret’azec, vysledné
symboly urcite patria do FOLLOW (A); a,b,c € FOLLOW (A).

— Navyse, ak ¢ € FIRST(BC'), ¢o je nas pripad, tak potom kazdy sym-

bol FOLLOW netermindlu na Tavej strane pravidla, FOLLOW (S),
bude zaroven patrit’ aj do mnoziny FOLLOW vySetrovaného neter-
mindlu, FOLLOW (A). Ked'ze aktudlne FOLLOW (S) = {e}, tak aj
e € FOLLOW(A).

— Na zaklade pravidla S — ABC teda aktudalne mame

FOLLOW (A) = {¢,a,b,c}.

e Pravidlo S — ABC, t. j. vySetrujeme FOLLOW (B) a = C"
— Na zéklade zndmych mnozin FIRST méme FIRST(C) = {b,c}.

111



4.5. MNOZINA FOLLOW

— Podla vyssie uvedeného vzt’ahu musi platit’, ze
(FIRST(C)\e) C FOLLOW (B), teda ak z mnoziny
FIRST(C) = {b,e} odstranime prazdny ret'azec, vysledné sym-
boly urcite patria do FOLLOW (B), b € FOLLOW (B).

— Navyse, ak ¢ € FIRST(C), ¢o je nas pripad, tak potom kazdy sym-
bol FOLLOW netermindlu na lavej strane pravidla, FOLLOW(S),
bude zaroven patrit’ aj do mnoziny FOLLOW vySetrovaného neter-
mindlu, FOLLOW (B). Ked'ze aktudlne FOLLOW (S) = {e}, tak a]
e € FOLLOW (B).

— Na zaklade pravidla S —  ABC teda aktudlne mame
FOLLOW (B) = {¢,b}.

e Pravidlo S — ABC, t. j. vySetrujeme FOLLOW (C) a 8 = ¢ (f oznacuje
zvysSok pravej strany pravidla za podéiarknutym neterminalom, v tomto pri-
pade je podciarknuty netermindl poslednym symbolom pravej strany, t. j.

B =e¢):
— V tomto pripade FIRST () = FIRST (¢) = {¢}.
— Teda v tomto pripade (FIRST(¢) \ &) = 0.

- Kedze ¢ € FIRST(B) = FIRST(e), tak potom FOLLOW(S)
bude zaroven patrit’ aj do mnoziny FOLLOW vySetrovaného neter-
mindlu, FOLLOW (C'). Ked'ze aktudlne FOLLOW (S) = {e}, tak a]
e € FOLLOW(C).

- Na zaklade pravidla S —  ABC teda aktudlne mame
FOLLOW (C) = {&}.
e Pravidlo S — aSb, t. j. vySetrujeme FOLLOW (S)a =10
— V tomto pripade FIRST(b) = {b}.
— Teda v tomto pripade (FIRST(b) \ ) = {b} abe FOLLOW (S).
— Na zdklade pravidla S — aSb sme teda do mnoziny FOLLOW (S)
pridali termindl b, teda aktudlne mame FOLLOW (S) = {e, b}.
e Pravidlo A — aAb, t. j. vySetrujeme FOLLOW (A) a =1
— V tomto pripade FIRST(b) = {b}.
— Teda v tomto pripade (FIRST(b) \ ¢) = {b} abe FOLLOW (A).
— Na zédklade pravidla A — aAb by sme do mnoziny FOLLOW (A) pridali

terminal b, avSak o nom uz vieme, ze tam patri, takze v tomto kroku
neziskame novu informaciu.

e Pravidlo A — C, t. j. vySetrujeme FOLLOW (C) a g =¢:
— V tomto pripade FIRST(¢) = {e}.
— Teda v tomto pripade (FIRST(¢) \ €) = 0.

- Ked'ze ¢ € FIRST(8) = FIRST(¢), tak potom FOLLOW (A) bude
zaroven patrit’ aj do mnoziny FOLLOW vySetrovaného neterminalu,
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FOLLOW (C). Ked'ze aktudlne FOLLOW (A) = {e,a,b,c}, tak do
mnoziny FOLLOW (C'), ktora doteraz obsahovala len ¢, pridame ter-
mindly a, b, c.
— Na zédklade pravidla A — C teda aktudlne mame
FOLLOW (C) = {¢e,a,b,c}.
e Pravidlo B — BabB, t. j. vysetrujeme FOLLOW (B) a § = abB :

— V tomto pripade FIRST (abB) = {a}.

— Teda v tomto pripade (FIRST(abB) \ ¢) = {a} a teda
a € FOLLOW(B).

— Na zaklade pravidla B —  BabB teda aktudlne mame
FOLLOW (B) ={e,b,a}.

e Pravidlo B — BabB, t. j. vysetrujeme FOLLOW (B) a =« :

— V tomto pripade FIRST (¢) = {e}.

— Teda v tomto pripade (FIRST(¢) \ &) = 0.

- Ked'ze e € FIRST(8) = FIRST (¢), potom by FOLLOW neterminélu
na l'avej strane, FOLLOW (B) bol podmnozinou FOLLOW pod¢iark-
nutého netermindlu, FOLLOW (B). Avsak v tomto pripade ide o ti
isti mnozinu, t. j. FOLLOW (B) C FOLLOW (B), teda sa ni¢ nové
nedozvieme.

e Pravidlo B — AA, t. j. vySetrujeme FOLLOW (A)a = A :

— V tomto pripade FIRST(A) = {¢,a,b, c}.

— Teda v tomto pripade (FIRST(e) \ €) = {a,b,c} a do mnoziny
FOLLOW (A) by sme pridali a, b, ¢, ktoré sa tam vSak uz nachadzaju,
takze nepridame nic.

- Ked'ze ¢ € FIRST(A), potom FOLLOW (B) C FOLLOW (A). Teda
by sme do mnoziny FFOLLOW (A) pridali vsetky symboly, ktoré sa aktu-
alne nachadzaji vo FOLLOW (B) = {¢,a,b}. Také symboly tam vsak
uz mame.

e Pravidlo B — AA, t. j. vySetrujeme FOLLOW (A) a f =¢ :

— V tomto pripade FIRST(¢) = {¢}.

— Teda v tomto pripade (FIRST(¢) \ €) = (), takze nezistime nic.

- Ked'ze € € FIRST (¢), potom FOLLOW (B) C FOLLOW (A). Teda
by sme do mnoziny FFOLLOW (A) pridali vsetky symboly, ktoré sa aktu-
alne nachddzaju vo FOLLOW (B) = {¢e,a,b}. Také symboly tam vSak
uz mame.

e Pravidlo C' — baCab, t. j. vysetrujeme FOLLOW (C') a f = ab :
— V tomto pripade FIRST(ab) = {a}.
— Teda v tomto pripade (FIRST (ab) \ €) = {a}, a do FOLLOW (C) by

sme pridali terminal a, avsak ten tam uz mame.

113



4.5. MNOZINA FOLLOW

Teda po tomto prechode pravidlami mame aktualny stav mnozin FOLLOW::

o FOLLOW(S) = {e,b},

o FOLLOW (A) ={e,a,b,c},
e FOLLOW (B) = {e,a,b},
o FOLLOW(C) = {¢e,a,b,c},

3. Ked’ze pri pocitani mnozin FOLLOW moze nastat’ situacia, ze do mnoziny
FOLLOW aktualne vySetrovaného netermindlu vkladdme aktudlne zname sym-
boly mnoziny FFOLLOW iného neterminélu, ak pocas prechodu pravidlami dojde
k zmene mnozin FFOLLOW  musime proces prechodu pravidlami zopakovat’, pre-
toze sa mozeme v nasledovnej iteracii dozvediet’ nové informacie.

4. V tomto pripade by sme sa vSak ziadnu novi informéciu pri opakovanom prechode
pravidlami nedozvedeli a vysledné mnoziny FFOLLOW maji hodnotu:

o FOLLOW(S) = {e,b},
e FOLLOW (A) = {¢,a,b,c},
e FOLLOW (B) = {¢,a,b},
e FOLLOW (C) = {¢,a,b,c}.
Uloha c. 4.5.2 Je dand redukovana bezkontextova gramatika

= ({S,A,B,C},{a,b,c}, P,S5), ktorej pravidla P su:
e S— AbBB

e A CC|cSA

e B—aCalbb|e

e O —¢|BC

Najdite mnozinu FOLLOW pre jednotlivé netermindly gramatiky.

Riesenie:
Mnoziny FIRST jednotlivych neterminalov gramatiky su:

) =
e FIRST(B) = {¢,a,b},
C) ={e,a,b}.
V pripade danej gramatiky:

1. Do mnoziny FOLLOW (S) priddame ¢.
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Po tomto kroku:

e FOLLOW(S) = {¢e},
e FOLLOW (A) =0,
e FOLLOW (B) =0,
e FOLLOW(C) =0,

2. V d’alsom kroku budeme postupne prechadzat’ pravidla, ktoré na pravej strane
obsahuju aspon 1 netermindl. Kazdé pravidlo vysetrime tol'’kokrat, kol'ko neter-
minalov obsahuje na pravej strane — aktudlne uvazovany neterminal na pravej
strane bude v zapise podciarknuty.

e Pravidlo S — AbBB, t. j. vysetrujeme FOLLOW (A) a f = bBB:

— FIRST(bBB) = {b}, teda b € FOLLOW (A) a priebezne dostdvame
FOLLOW (A) = {b}.

e Pravidlo S — AbBB, t. j. vysetrujeme FOLLOW (B) a f = B:

— FIRST(B) = {¢,a,b}.

- (FIRST(B) \ ¢) C FOLLOW(B), teda ak =z mnoziny
FIRST(B) = {e,a,b} odstranime prazdny ret’azec, vysledné symboly
urcite patria do FOLLOW (B); a,b € FOLLOW (B).

— Navyse, ked'ze e € FIRST(B), tak potom kazdy symbol FOLLOW ne-
termindlu na l'avej strane pravidla, FOLLOW (S), bude zéroven patrit’

aj do mnoziny FOLLOW vySetrovaného neterminalu, FOLLOW (B).
Ked'ze aktudlne FOLLOW (S) = {e}, tak aj e € FOLLOW |(B).

— Aktudlne teda dostavame FOLLOW (B) = {a,b,c}.

e Pravidlo S — AbBB, t. j. vysetrujeme FOLLOW (B) a [ = ¢:

- FIRST(¢) = {e}.

— (FIRST(e) \ €) = 0, teda z tohto sa nedozvieme nic.

- Ked'ze ¢ € FIRST(¢), tak potom kazdy symbol FOLLOW netermi-
nélu na l'avej strane pravidla, FOLLOW ((S), bude zaroven patrit’ aj do
mnoziny FOLLOW vysetrovaného netermindlu, FOLLOW (B). Ked'ze
aktudlne FOLLOW (S) = {e}, tak aj e € FOLLOW (B), avsak to sme
uz zistili v predchédzajicom kroku.

— Nad’alej teda FOLLOW (B) = {a,b,e}.

e Pravidlo A — CC, t. j. vySetrujeme FOLLOW (C) a g = C"-

— FIRST(C) ={¢e,a,b}.

— (FIRST(C)\ ¢) = {a,b}, teda do mnoziny FOLLOW (C') patria a, b.

- Ked'ze ¢ € FIRST(C), tak potom kazdy symbol FOLLOW neter-
mindlu na l'avej strane pravidla, FOLLOW (A), bude zaroven patrit’
aj do mnoziny FOLLOW vysetrovaného neterminalu, FOLLOW (C).
Ked'ze aktudlne FOLLOW(A) = {b}, tak z tohto vyplyva, ze
be FOLLOW (C), ¢o sme vsak uz zistili v predchadzajicom bode.
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— Teda aktuédlne mdme FOLLOW (C') = {a, b}.
e Pravidlo A — CC, t. j. vySetrujeme FOLLOW (C) a § = e:
FIRST(e) = {¢}.
- (FIRST(g) \ ) = 0.
Ked'ze ¢ € FIRST(¢), tak potom FOLLOW (A) C FOLLOW (C).

Ked'ze aktudlne FOLLOW(A) = {b}, tak z tohto vyplyva, ze
be FOLLOW/(C), ¢o tam vSak uz mame.

— Teraz sme teda nezistili ni¢ nové.
e Pravidlo A — ¢SA, t. j. vysetrujeme FOLLOW (S) a § = A:

- FIRST(A) ={e,a,b,c}.
(FIRST(A) \ ) = {a,b,c}, teda a,b,c priddme do mnoziny
FOLLOW(S).

— Ked'ze ¢ € FIRST(A), tak potom FOLLOW (A) C FOLLOW(S).
Ked'ze aktudlne FOLLOW(A) = {b}, tak z tohto vyplyva, ze
be FOLLOW(S), ¢o tam vsak uz méme.

— Po tomto vysetreni teda mame FOLLOW (S) = {¢,a, b, c}.
Pravidlo A — ¢SA, t. j. vySetrujeme FOLLOW (A) a 3 = e:
- FIRST (¢) = {e}.
- (FIRST(e) \ ) = 0.
- Ked'ze ¢ € FIRST (¢), tak potom FOLLOW (A) C FOLLOW (A), ¢o
nam neposkytne novi informéciu.
Pravidlo B — aCla, t. j. vySetrujeme FOLLOW (C) a 8 = a:
— FIRST(a) ={a}.
- (FIRST(a) \ €) = {a}, teda do mnoziny FOLLOW (C') by sme pridali
terminal a, ktory tam vsak uz mame.
Pravidlo C' — BC, t. j. vySetrujeme FOLLOW (B) a 8 = C:
— FIRST(C) ={¢e,a,b}.
— (FIRST(C)\¢e) = {a, b}, teda do mnoziny FOLLOW (B) by sme pridali
termindly a, b, ktoré tam vSak uz mame.

- Ked'ze e € FIRST(C), tak potom FOLLOW (C') C FOLLOW (B), ¢o
nam neposkytne novu informéciu, pretoze uz vieme, ze a,b patria do

FOLLOW (B).
Pravidlo C' — BC, t. j. vysetrujeme FOLLOW (C) a g = ¢:
- FIRST (¢) = {e}.
— (FIRST () \ e) = 0.
- Ked'ze e € FIRST (¢), tak potom FOLLOW (C) C FOLLOW (C), ¢o

nam neposkytne novi informéciu.
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Teda po tomto prechode pravidlami mame aktualny stav mnozin FOLLOW::
o FOLLOW(S) = {¢e,a,b,c},
)

o FOLLOW (A) = {b},
o FOLLOW (B) = {¢,a,b},
e FOLLOW(C) = {a,b},

3. Ked’ze pocas prechodu pravidiel sa mnoziny F'OLLOW zmenili, prechod pravid-
lami zopakujeme:

e Pravidlo S — AbBB, t. j. vysetrujeme FOLLOW (A) a = bBB:

— FIRST(bBB) = {b}, teda b € FOLLOW (A), ¢o uz vieme.

e Pravidlo S — AbBB, t. j. vysetrujeme FOLLOW (B) a f = B:

— FIRST(B) = {¢,a,b}.

— (FIRST(B) \ ¢) C FOLLOW(B), teda {a,b} C FOLLOW ((B), ¢o uz
vieme.

— Navyse, ked'ze ¢ € FIRST(B), tak FOLLOW (S) C FOLLOW (B).
Ked'ze v mnozine FOLLOW(S) nastala zmena od momentu,
ked” sme toto pravidlo spracovavali naposledy a aktualne
FOLLOW (S) = {¢e,a,b, c}, dostavame, ze {¢,a,b,c} C FOLLOW (B).
Teda do FOLLOW (B) doplnime symboly z mnoziny {¢, a, b, ¢}, ktoré
tam eSte nemame, Cize terminal c.

— Aktualne teda dostavame FOLLOW (B) = {a,b,c,c}.

e Pravidlo S — AbBB, t. j. vysetrujeme FOLLOW (B) a [ = ¢:

- FIRST (¢) = {e}.

— (FIRST(¢) \ €) = 0, teda z tohto sa nedozvieme nic.

- Ked'ze ¢ € FIRST(e), tak potom FOLLOW(S) C FOLLOW (B).
Ked'ze  aktudlne  FOLLOW(S) = {e,a,b,c} a  aj
FOLLOW (B) = {¢,a,b, c}, nedostavame ni¢ nové.

e Pravidlo A — CC, t. j. vysetrujeme FOLLOW (C) a = C-

— FIRST(C) = {¢e,a,b}.

- (FIRST(C) \ ¢) = {a,b}, teda do mnoziny FOLLOW (C') patria a, b,
¢o uz vieme.

— Ked'ze € € FIRST(C), tak potom FOLLOW (A) C FOLLOW (C), ¢o
nam ni¢ nové v tomto kroku neprida.

e Pravidlo A — CC, t. j. vySetrujeme FOLLOW (C) a = e:

— FIRST(s) = {¢}.

— (FIRST(¢) \ e) = 0.

— Ked'ze ¢ € FIRST(¢), tak FOLLOW (A) € FOLLOW (C), ¢o nam

ni¢ nové neprida.
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Pravidlo A — ¢SA, t. j. vySetrujeme FOLLOW (S) a § = A:
- FIRST(A) ={e,a,b,c}.
- (FIRST(A)\ ¢) ={a,b,c}, teda a,b,c € FOLLOW (S), ¢o uz vieme.
— Ked'ze ¢ € FIRST(A), tak potom FOLLOW (A) C FOLLOW (S), ¢o
nam ni¢ nové neprida.
Pravidlo A — ¢SA, t. j. vySetrujeme FOLLOW (A) a § = e:
- FIRST(e) = {e}.
— (FIRST(e) \ e) = 0.
— Ked'ze € € FIRST (¢), dostavame FOLLOW (A) C FOLLOW (A), ¢o
nam nic¢ nové neprida.
Pravidlo B — aCla, t. j. vysetrujeme FOLLOW (C) a = a:
- FIRST (a) = {a}.
- (FIRST(a) \ ¢) = {a}, teda do mnoziny FOLLOW (C') by sme pridali
terminal a, ktory tam vsak uz mame.
Pravidlo C' — BC, t. j. vySetrujeme FOLLOW (B) a = C"
— FIRST(C) ={¢e,a,b}.
- (FIRST(C)\¢) = {a, b}, teda do mnoziny FOLLOW (B) by sme pridali
termindly a, b, ktoré tam vSak uz mame.
— Ked'ze e € FIRST(C), tak potom FOLLOW (C) C FOLLOW (B), ¢o
nam ni¢ nové nepridd, pretoze a,b v mnozine FOLLOW (B) uz mame.
Pravidlo C' — BC, t. j. vysetrujeme FOLLOW (C) a = ¢:
- FIRST (¢) = {e}.
— (FIRST(¢) \ e) = 0.
- Ked'ze e € FIRST (¢), tak potom FOLLOW (C) C FOLLOW (C), ¢o

nam neposkytne novi informaciu.

Teda po tomto druhom prechode pravidlami mame aktudlny stav mnozin

FOLLOW:
o FOLLOW(S) = {e,a,b,c},
o FOLLOW(A) = {b},
e FOLLOW (B) ={¢e,a,b,c},
()

e FOLLOW(C) = {a,b},
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4. Ked'ze sa nam pocas druhého prechodu pravidlami zmenila mnozina FOLLOW
neterminalu B, mali by sme znovu prechod pravidlami zopakovat’. V tomto pri-
pade vSak uz ni¢ nové nedostaneme, ¢im dostavame vysledné mnoziny FOLLOW::

o FOLLOW(S) = {e,a,b,c},
e FOLLOW (A) = {b},

e FOLLOW(B) = {¢e,a,b,c},
o FOLLOW(C) = {a,b}.

Uloha c. 4.5.3 Je dana bezkontextova
G = ({<blok>, <prikazy>, <prikaz>}, {p, ;,begin, end}, P, <blok>),
vidla P su:

o <blok> — begin <prikazy> end
o <prikazy> — <prikaz> ; <prikazy> | ¢
e <prikaz> — <blok> | p| ¢

Najdite mnoziny FOLLOW pre netermindly gramatiky:.

gramatika
ktorej pra-

Riesenie:
Mnoziny FIRST jednotlivych neterminalov gramatiky su:

e FIRST(<blok>) = {begin},
o FIRST(<prikazy>) = {¢,p, ;,begin},
e FIRST(<prikaz>) = {¢,p, begin}.

V danej gramatike:

1. Do mnoziny FOLLOW (<blok>) pridame ¢, ked'ze <blok> je pociatotny neter-

minal.
Po tomto kroku:

o FOLLOW (<blok>) = {¢},
e FOLLOW (<prikazy>) = (),
e FOLLOW (<prikaz>) = (),

2. Prvy prechod pravidlami:

e Pravidlo <blok> — begin<prikazy>end, t. j.

FOLLOW (<prikazy>) a [ = end:

vysetrujeme

— FIRST(end) = {end}, teda end € FOLLOW (<prikazy>) a priebezne

dostdvame FOLLOW (<prikazy>) = {end}.
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e Pravidlo <prikazy> — <prikaz> ; <prikazy>, t. j. vySetrujeme
FOLLOW (<prikaz>) a f = ; <prikazy>
— FIRST(;<prikazy>) = {;}, teda symbol ; (bodkociarka)
patri do mnoziny FOLLOW (<prikaz>) a priebezne dostavame
FOLLOW (<prikaz>) = {; }.
e Pravidlo <prikazy> — <prikaz> ; <prikazy>, t. j. vySetrujeme
FOLLOW (<prikazy>) a f = ¢
— FIRST(e) = {e}, teda (FIRST(5) \ ¢) € FOLLOW (<prikazy>)
z ¢oho nedostavame ziadnu informaciu.

— Ked'ze € € FIRST(p), plati
FOLLOW (<prikazy>) C FOLLOW (<prikazy>), z ¢oho sa urcite ne-
dozvieme ni¢ nové.

e Pravidlo <prikaz> — <blok>, vysetrujeme FOLLOW (<blok>) a 3 = ¢:
— FIRST(e) = {e}, teda (FIRST () \ ¢) € FOLLOW (<blok>), z ¢oho

nedostdvame ziadnu informéciu.

- Ked'ze e € FIRST(B), potom
FOLLOW (<prikaz>) = {;} € FOLLOW (<blok>), teda vieme, ze
symbol ; (bodkociarka) patri do mnoziny FOLLOW (<blok>), ¢im do-
stavame FOLLOW (<blok>) = {e, ; }.

Teda po tomto prechode pravidlami mame aktualny stav mnozin FOLLOW::

e FOLLOW (<blok>) = {e,;},
o FOLLOW (<prikazy>) = {end},
o FOLLOW (<prikaz>) = {;},
3. Ked'ze sa ndm pocas prechodu pravidlami zmenili mnoziny FOLLOW netermi-

nalov, mali by sme znovu prechod pravidlami zopakovat’. V tomto pripade vsak
uz ni¢ nové nedostaneme, ¢im dostavame vysledné mnoziny FOLLOW::

e FOLLOW (<blok>) = {e, ; },
e FOLLOW (<prikazy>) = {end},
e FOLLOW (<prikaz>) = {;}.
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Uloha &. 4.5.4 Je dand bezkontextové gramatika G = ({S, A, B,C,D},{a,b,c}, P,S),
ktorej pravidla P su:

e S—¢c|BBA
e A— Bc

e B SD | ABb
e C —aCD|a
e D—Cb|e

Nijdite mnoziny FOLLOW pre netermindly gramatiky:.

Riesenie: Mnoziny F'IRST jednotlivych neterminalov gramatiky su:
o FIRST(S) = {e,a,c},
o FIRST(A) ={a,c},

(
(4)
e FIRST(B) = {¢,a,c}.
FIRST(C) = {a},
e FIRST(D) = {¢,a}.
V danej gramatike:

1. Do mnoziny FOLLOW (S) priddme ¢, ked'ze S je pociatoény netermindl.

Po tomto kroku:

e FOLLOW(S) = {e},
e FOLLOW (A) =),
e FOLLOW (B) =0,
o FOLLOW(C) =0,
e FOLLOW (D) = .

2. Prvy prechod pravidlami:

e Pravidlo S — BBA, vysetrujeme FOLLOW (B), f = BA

- FIRST(BA) = {a,c}, teda a,c € FOLLOW (B) a priebezne dosté-
vame FOLLOW (B) = {a, c}.

e Pravidlo S — BBA, vysetrujeme FOLLOW (B), 5= A
- FIRST(A) ={a,c}, teda a,c € FOLLOW (B), ¢o uz vieme.
e Pravidlo S — BBA, vysetrujeme FOLLOW (A),  =¢
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— FIRST(¢) = {e}.
~ Kedze ¢ € FIRST(S), tak FOLLOW(S) C FOLLOW(A), teda
e € FOLLOW (A) a priebezne dostavame FOLLOW (A) = {¢}.

e Pravidlo A — Bc, vysetrujeme FOLLOW (B), 5 =c¢

— FIRST(c) = {c}, teda c € FOLLOW (B), ¢o vsak uz vieme.
e Pravidlo B — SD, vysetrujeme FOLLOW(S), f = D

— FIRST(D) ={a,c}, teda a € FOLLOW(S).

~ Kedze ¢ € FIRST(B), tak FOLLOW(B) C FOLLOW(S). Aktu-
dlne FOLLOW (B) = {a,c}, teda do FOLLOW (S) pribudne aj c,
FOLLOW(S) = {¢,a,c}.

e Pravidlo B — SD, vysetrujeme FOLLOW (D), = ¢
— FIRST(e) = {2).

— Kedze ¢ € FIRST(S), tak FOLLOW(B) C€ FOLLOW(D), teda
a,c € FOLLOW (D) a priebezne dostavame FOLLOW (D) = {a, c}.

e Pravidlo B — ABb, vysetrujeme FOLLOW (A), B = Bb

- FIRST(Bb) = {a,b,c}, teda a,b,c € FOLLOW (A). Ked'ze dote-
raz sme mali len FOLLOW(A) = {e}, po tejto informdcii mdme
FOLLOW (A) ={e,a,b,c}.

e Pravidlo B — ABb, vysetrujeme FOLLOW (B), f =b

— FIRST(b) = {b}, teda b € FOLLOW (B). Toto je nova informécia,
takze dostdvame FOLLOW (B) = {a,b, c}.

e Pravidlo C' — aCD, vysetrujeme FOLLOW (C), =D

— FIRST(D) = {a,c}, teda a € FOLLOW (C). Toto je nova informécia,
takze dostdavame FOLLOW (C) = {a}.

— Kedze ¢ € FIRST(B), tak FOLLOW (C) € FOLLOW (C), z éoho

neziskame ziadnu informéciu.
e Pravidlo C' — aCD, vysetrujeme FOLLOW (D), B =¢
- FIRST (¢) = {e}.

- Ked'ze ¢ € FIRST(B), tak FOLLOW (C) C FOLLOW (D), teda
a € FOLLOW (D), ¢o uz vieme.

e Pravidlo D — Cb, vysetrujeme FOLLOW (C), B =15
— FIRST(b) = {b}, takze b €  FOLLOW(C), teda
FOLLOW (C) = {a,b}.
Teda po tomto prechode pravidlami mame aktualny stav mnozin FOLLOW::

e FOLLOW(S) ={¢,a,c},
o FOLLOW (A) ={e,a,b,c},
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e FOLLOW (B) ={a,b,c},
e FOLLOW (C) = {a,b},
e FOLLOW (D) = {a,c}.

3. Ked’ze sa nam pocas prechodu pravidlami zmenili mnoziny FOLLOW neter-
mindlov, prechod pravidlami zopakujeme. Pre jednoduchost’ uvadzame len tie
vySetrovania pravidiel, ktoré nam poskytnu nové informacie:

e Pravidlo B — SD, vysetrujeme FOLLOW (S), f = D

— FIRST (D) ={a,¢}, teda a € FOLLOW (S), ¢o uz vieme.

~ Kedze ¢ € FIRST(B), tak FOLLOW(B) C FOLLOW(S). Ak-
tudlne FOLLOW(B) = {a,b,c}, teda a,b,c € FOLLOW(S),
kde  be FOLLOW(S) je  nova  informadcia, aktudlne
FOLLOW (S) = {e,a,b,c}.
e Pravidlo B — SD, vysetrujeme FOLLOW (D),  =¢
— FIRST (¢) = {e}.
— Kedze ¢ € FIRST(S), tak FOLLOW(B) C FOLLOW(D), teda

a,b,c € FOLLOW (D), z ¢coho b € FOLLOW (D) je nové informacia,
teda FOLLOW (D) = {a,b, c}.

Teda po tomto prechode pravidlami mame aktualny stav mnozin FOLLOW::
o FOLLOW(S) ={¢,a,b,c},

o FOLLOW (A) = {¢,a,b,c},
e FOLLOW (B) ={a,b,c},
e FOLLOW (C) = {a,b},

o FOLLOW (D) = {a,b, ¢}

4. Ked'ze sa nam pocas prechodu pravidlami zmenili mnoziny FOLLOW netermi-
nalov, mali by sme znovu prechod pravidlami zopakovat’. V tomto pripade vsak
uz ni¢ nové nedostaneme, ¢im dostavame vysledné mnoziny FOLLOW:

e FOLLOW(S) ={¢,a,b,c},
e FOLLOW (A) ={e,a,b,c},
e FOLLOW(B) = {a,b,c},
e FOLLOW (C) = {a,b},

e FOLLOW (D) = {a,b,c}.
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Uloha c. 4.5.5 Je dana bezkontextova gramatika
G = ({<Regex>, <Term>, <Factor>, <Base>, <Char>}, {a,b,!, 4+, %, (,)}, P, <Regex>),
ktorej pravidla P su:

o <Regex> — <Term> | <Term> + <Regex>
e <Term> — <Factor> | <Factor><Term>

e <Factor> — <Base> | <Base>x

e <Base> — <Char> | (<Regex>)

e <Char> —a|b| !

Najdite mnoziny FOLLOW pre netermindly gramatiky:.

Riesenie:
Mnoziny FIRST jednotlivych netermindlov gramatiky su:

o FIRST(<Regex>) ={(,a,b,!'},
o FIRST(<Term>) = {(,a,b,!},
e FIRST(<Factor>) ={(,a,b,!},
o FIRST(<Base>) = {(,a,b,!},
e FIRST(<Char>) = {a,b,!}.

V danej gramatike:

1. Do mnoziny FOLLOW (<Regex>) pridame ¢, ked’ze <Regex> je pociatocny
neterminal.

Po tomto kroku:

e FOLLOW (<Regex>) = {¢},
e FOLLOW (<Term>) = (),

e FOLLOW (<Factor>) =),
e FOLLOW (<Base>) = 0,

e FOLLOW (<Char>) = 0.

2. Prvy prechod pravidlami:

e Pravidlo <Regex> — <Term>, vySetrujeme FOLLOW (<Term>), f =¢
— FIRST (¢) = {e}.
— Ked'ze e € FIRST(B),

FOLLOW (<Regex>) C  FOLLOW (<Term>), teda aktudlne
FOLLOW (<Term>) = {¢}.
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e Pravidlo <Regex> — <Term> + <Regex>, vysetrujeme
FOLLOW (<Term>), 8 = +<Regex>

— FIRST(+<Regex>) = {+}, teda + € FOLLOW (<Term>) a aktu-
dlne FOLLOW (<Term>) = {e, +}.

e Pravidlo <Regex> — <Term> + <Regex>, vySetrujeme
FOLLOW (<Regex>), f =¢
- FIRST(e) = {e}.
- Ked'ze ¢ € FIRST (),
FOLLOW (<Regex>) C FOLLOW (<Regex>), z ¢oho nezistime nic.
e Pravidlo <Term> — <Factor>, vySetrujeme FOLLOW (<Factor>), f = ¢
— FIRST (¢) = {e}.
— Ked'ze ¢ € FIRST(p),

FOLLOW (<Term>) C  FOLLOW (<Factor>), teda aktudlne
FOLLOW (<Factor>) = {e, +}.

e Pravidlo <Term> — <Factor><Term>, vysSetrujeme
FOLLOW (<Factor>), f = <Term>

— FIRST(<Term>) = {(,a,b,!}, teda (,a,b,! € FOLLOW (<Factor>)
a aktudlne FOLLOW (<Factor>) = {e,+, (,a,b,!}.

e Pravidlo <Term> — <Factor><Term>, vysetrujeme
FOLLOW (<Term>), B =¢
- FIRST(e) = {e}.
- Ked'ze ¢ € FIRST (), FOLLOW (<Term>) C FOLLOW (<Term>),
z coho nezistime nic.
e Pravidlo <Factor> — <Base>, vysetrujeme FOLLOW (<Base>), f = ¢
- FIRST (¢) = {e}.
- Ked'zee € FIRST(5), FOLLOW (<Factor>) C FOLLOW (<Base>),
z ¢oho dostavame aktudlne FOLLOW (<Base>) = {e,+, (,a,b,!}.
e Pravidlo <Factor> — <Base>x, vySetrujeme FOLLOW (<Base>), 8 =
- FIRST(x) = {x}, teda ¥ € FOLLOW (<Base>) a aktudlne
FOLLOW (<Base>) = {e,+, (,a,b, !, x}.
e Pravidlo <Base> — <Char>, vysetrujeme FOLLOW (<Char>), = ¢
- FIRST (¢) = {e}.
- Ked'ze ¢ € FIRST(B), FOLLOW (<Base>) C FOLLOW (<Char>),
z ¢oho dostavame aktudlne FOLLOW (<Char>) = {e, +, (,a,b,!, x}.

e Pravidlo <Base> — (<Regex>), vysetrujeme FOLLOW (<Regex>), =)
(teda 8 obsahuje pravi zatvorku)

- FIRST()) = {)}, teda ) € FOLLOW(<Regex>) a aktudlne
FOLLOW (<Regex>) = {e,)}.
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Po tomto prechode pravidlami mame aktualny stav mnozin FOLLOW:

o FOLLOW (<Regex>) = {¢,)},
o FOLLOW (<Term>) = {e,+},
e FOLLOW (<Factor>) = {e,+, (,a,b,!},
e FOLLOW (<Base>) = {e,+, (,a,b,!, %},
o FOLLOW (<Char>) = {e,+, (,a,b,!, x}.

3. Ked’Zze sa nam pocas prechodu pravidlami zmenili mnoziny FOLLOW neter-
minalov, prechod pravidlami zopakujeme. Pre jednoduchost’ uvadzame len tie
vySetrovania pravidiel, ktoré nam poskytni nové informacie:

e Pravidlo <Regex> — <Term>, vysetrujeme FOLLOW (<Term>), f =¢
— FIRST(¢) = {¢}.
- Ked'ze e € FIRST(p),

FOLLOW (<Regex>) C FOLLOW (<Term>), ¢im dostdvame
FOLLOW (<Term>) = {g,+,)}.

e Pravidlo <Term> — <Factor>, vySetrujeme FOLLOW (<Factor>), f = ¢
- FIRST (e) = {e}.
- Ked'ze ¢ € FIRST(),

FOLLOW (<Term>) C FOLLOW (<Factor>), ¢im dostdvame
FOLLOW (<Factor>) = {e,+, (,a,b,!,)}.

e Pravidlo <Factor> — <Base>, vysetrujeme FOLLOW (<Base>), f = ¢
- FIRST (¢) = {¢}.

- Ked'zee € FIRST(B), FOLLOW (<Factor>) C FOLLOW (<Base>),
¢im dostdvame FOLLOW (<Base>) = {e,+, (,a,b,!, x,)}.

e Pravidlo <Base> — <Char>, vysetrujeme FOLLOW (<Char>), = ¢
- FIRST (¢) = {e}.
- Ked'ze ¢ € FIRST(B), FOLLOW (<Base>) C FOLLOW (<Char>),
¢im dostavame FOLLOW (<Char>) = {e,+, (,a,b,!,%,)}.
Teda po tomto prechode pravidlami mame aktualny stav mnozin FOLLOW::

o FOLLOW (<Regex>) = {¢,)},

e FOLLOW (<Term>) = {e,+,)},

e FOLLOW (<Factor>) = {e,+, (,a,b,!,)},

e FOLLOW (<Base>) = {e,+, (,a,b,!,%,)},
FOLLOW (<Char>) = {e,+, (,a,b,!,x,)}.
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4. Ked'ze sa nam pocas prechodu pravidlami zmenili mnoziny FOLLOW netermi-
nalov, mali by sme znovu prechod pravidlami zopakovat’. V tomto pripade vsak
uz ni¢ nové nedostaneme, ¢im dostavame vysledné mnoziny FOLLOW::

e FOLLOW (<Regex>) = {¢,)},
e FOLLOW (<Term>) = {e,+,)},

e FOLLOW (<Factor>) = {e,+, (,a,b,!,)},

e FOLLOW (<Base>) = {e,+,(,a,b,!,*,)},

FOLLOW (<Char>) = {e,+,(,a,b,!,%,)}.
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Kapitola 5

Zasobnikové automaty

5.1 Vypocet zasobnikového automatu

Uloha &. 5.1.1 Je dany zdsobnikovy automat (ZA) M = (Q,%,T,9,qo, Zo, F'), ktorého
mnozina stavov Q = {qo, ¢1, ¢2, g3 }, vstupna abeceda ¥ = {0, 1}, zasobnikova abeceda
I' = {Z, 0}, pociatoény stav automatu je gy, pociatoény zasobnikovy symbol je Zy,
akceptacné stavy si F' = {qo, ¢g3} a prechodova funkcia ¢ je dand predpisom:

6(q0, 0, Zo) = {(a1,0%0)},
® 3(q1,0,0) = {(q1,00)},
e 9(q1,1,0) = {(g2,¢)},
(
(

q27170) {(Q%E)}?

)
L3R
(g2, €, Zo) = {(g3, €) }-

[ J
1. Nakreslite graficku reprezentaciu daného ZA pomocou prechodového diagramu.
2. Zistite, ¢i dany ZA akceptuje ret’azce: €,0,1,01,10,0011.

3. Urcte, aky jazyk L(M) akceptuje dany ZA.

Riesenie:
1. Prechodovy diagram reprezentujici ZA je znazorneny na obrézku 5.1.

Prechodovy diagram je podobny prechodovému diagramu koneéného automatu,
s tym rozdielom, ze hrany si ohodnotené vyrazom v tvare a, X — s, kde:

e a je vstupny symbol, ktory sa pri prechode ¢ita zo vstupu (pripadne a = ¢,
ak sa vstup pri prechode ignoruje),
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0, 0 — 00

0, Zy — ozow L0 — ¢

Obr. 5.1: Prechodovy diagram ZA z ilohy 5.1.1

e X je zasobnikovy symbol na vrchu zasobnika, ktory sa pri prechode precita (a
odstrani) z vrchu zésobnika (pripadne X = ¢, ak sa vrchny symbol zdsobnika
pri prechode ignoruje),

e s je ret’azec zasobnikovych symbolov, ktoré sa nasledne pri prechode vlozia
na vrch zasobnika (pripadne s = ¢, ak sa pri prechode do zdsobnika ni¢
nevklada).

2. Vypocty daného ZA pre jednotlivé ret’azce zapisujeme, podobne ako pri konec-
nych automatoch, pomocou konfiguracii. Kazda konfiguracia predstavuje uspo-
riadand trojicu (g, z,y) v ktorej:

e ¢ je aktualny stav, v ktorom sa ZA nachéadza,

e 1 je aktudlne neprecitana cast’ vstupu, pricom v danom momente vidi ZA
prvy neprecitany symbol vstupu, t. j. prvy symbol z,

e y je aktualny obsah zasobnika, pricom symboly y si v zdsobniku usporiadané
od vrchu po spodok, t. j. prvy symbol y sa nachadza na vrchu zasobnika a
posledny symbol y sa nachddza na dne zasobnika.

Budeme uvazovat’ tzv. akceptaciu pomocou akceptaéného stavu, t. j. vstupny
ret’azec bude zasobnikovy automat akceptovat’ vtedy, ked’ precita vsetky jeho
symboly a skoné¢i v niektorom z akceptacnych stavov.

e ret’azec €: (qo, €, Zp) — tento vypocet skonéi v stave qo. Ked'ze stav qq je
akceptacnym stavom a zaroven bol vstupny ret’azec cely precitany, slovo e
ZA akceptuje, teda patri do jazyka akceptovaného ZA, ¢ € L(M).

e ret'azec 0: (qo,0,70) F (q1,6,0Zy) — tento vypocet skonéi v stave g.
Vstupny ret’azec bol cely precitany, avsak vypocet skoncil v neakceptac-
nom stave. Ked'ze neexistuje iny vypocet pre ret’azec 0, ktory by spracoval
0 a skonéil v akceptaénom stave, slovo 0 automat neakceptuje, 0 & L(M).

e ret’azec 1: (qo, 1, Zy) — tento vypocet sa zasekne v stave qg, pretoze v aktu-
alnej konfiguracii nie je mozny ziaden d’alsi krok vypoctu. Slovo 1 automat
neakceptuje, 1 ¢ L(M).

e ret'azec 01: (qo,01,Zy) b (q1,1,020) F (q2,¢,Zo) F (g3,¢,) — vidime, ze
automat precital cely vstup 01 a zaroven skoncil v akceptacnom stave, teda
slovo 01 akceptuje, 01 € L(M).
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ret’azec 10: (qo, 10, Zy) — tento vypocet sa zasekne v stave qg, pretoze v
aktudlnej konfiguracii nie je mozny ziaden d’alsi krok vypoctu. Slovo 10
automat neakceptuje, 10 ¢ L(M).

ret’azec 0011: (g, 0011, Zy) F (¢1,011,0Zy) = (q1,11,00Zp) F (g2,1,0%y)
(q2,8, 7o) F (q3,€,€) — vidime, ze automat precital cely vstup 0011 a zaro-
ven skoncil v akceptaénom stave, teda slovo 0011 akceptuje, 0011 € L(M).

3. Jazyk L(M) = {0"1" | n € Z{}, teda ret’azce obsahujiice rovnaky pocet nil a
jednotiek, pricom tieto symboly si v ret’azci usporiadané, najprv nuly, potom
jednotky.

Aby sme uréili, aky jazyk automat akceptuje, mozeme skusit’ odhadnut’,
ako vyzeraju ret’azce, pre ktoré vypocet zac¢inajuci v pociatoénom stave qq
dospeje do niektorého z akceptacnych stavov — ¢q alebo ¢s.

Jediny ret’azec, ktory akceptujeme v stave qo, je ret’azec €, teda € € L(M).

Vsetky ostatné ret’azce, ktoré automat akceptuje, akceptuje v stave gz. Aby
sa vypocet dostal do stavu g3, musi sa ocitnut’ v stave g, vstup musi byt’ cely
precitany a na vrchu zasobnika musi byt’ pociatocny zasobnikovy symbol Z.
Podl'a pravidiel je zrejmé, ze automat na zaciatku vypoctu zo vstupu cita
nuly a postupne ich uklada do zasobnika:
— Prvi nulu vstupu vlozi nad pociatoény zasobnikovy symbol Z, a prepne
sa do stavu qq,

— v stave ¢, Cita vSetky d’alSie nuly, po ich precitani ich vlozi nad ostatné
nuly v zasobniku.

— Ak by vstup zacinal jednotkou, automat sa zasekne v stave qq.
Nasledne, ak sa na vstupe nachadzaji jednotky:

— Prvi jednotku vstupu precita v stave ¢; a prepne sa do stavu ¢s, pricom
odstrani jednu nulu zo zasobnika.

— V stave ¢y postupne ¢ita jednotky na vstupe, pricom pre kazdu precitant
jednotku zaroven odstrani jednu nulu zo zasobnika.

— Ak by sa v tomto momente na vstupe nachadzala nula, automat sa
zasekne v stave ¢».

Ak sa na vstupe nachadzal rovnaky pocet nul ako jednotiek a boli utriedené v
poradi najprv nuly, potom jednotky, tak automat po precitani celého vstupu
skonci v stave g9, pricom kazda nula, ktora bola precitand a vlozena do
zasobnika, bola nasledne zo zasobnika odstranena c¢itanim jednotiek a na
vrchu zasobnika musi v takom pripade zostat’ symbol Z.

Teda, ak sa automat nachadza v stave ¢ a na vrchu zasobnika je symbol
Zy, automat prejde do akceptacného stavu gz. Ak bol vstup cely preéitany,
dochddza k jeho akceptdcii a musel byt v tvare 0"1", kde n € Z*.

Teda spolu s prazdnym ret’azcom ide o jazyk L(M) = {0"1" | n € Z}.
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Uloha

¢. 5.1.2 Je dany zdsobnikovy automat M = (Q,%,T,4,qo, Zo, F), kde stavy

konecéného automatu Q = {qo, q1, ¢2, 43, q4, ¢5 }, vstupna abeceda ¥ = {0, 1, a, b}, zdsob-
nikovéd abeceda I' = {Z, 0, b}, pociatocny stav automatu je gy, pociatocény zasobnikovy
symbol je Zy, akceptacné stavy st F' = {g5} a prechodovéa funkcia ¢ je dand predpisom:

L3N]

')
)

4, Q ) {
@s,¢, Z0) = {(g5,€)},
(¢5,€)

o
(
(
(
o 5(q2,a,b) =
(
(
(
o 3(q1e, %) = {

9 ¢, Zo) = {(q1, Zo); (a2, Zo), (g5, €) }

1. Nakreslite graficku reprezentaciu daného ZA pomocou prechodového diagramu.

2. Zistite, ¢i dany ZA akceptuje ret’azce: 01, ba, 011.

3. Urcte, aky jazyk L(M) akceptuje dany ZA.

Riesenie:

1. Prechodovy diagram reprezentujici ZA je znédzorneny na obrazku 5.2.

2. Budeme uvazovat’ tzv. akceptaciu pomocou akceptacného stavu, t. j. vstupny

ret

‘azec bude zasobnikovy automat akceptovat’ vtedy, ked’ precita vsetky jeho

symboly a skon¢i v niektorom z akceptacnych stavov.

e Vidime, ze v tomto ZA existuju nedeterministické prechody — napriklad
zo stavu ¢p vieme ist’ do jedného zo stavov qi, o, g5 bez ¢itania vstupného
symbolu, ak je na vrchu zasobnika Zj, takze pri zisteni, ¢i ZA akceptuje
ret’azce, musime skimat’ vSetky moznosti a hl'adat’ akceptacny vypocet:

e ret’azec 01:

- (qo,01, Zy) = (g5,01,e) — tento vypocet sa zasekne v stave ¢s s nepre-
Citanou cast’ou vstupu,

— (qo,01, Zy) F (g2,01, Zy) — tento vypocet sa zasekne v stave ¢y s nepre-
¢itanou Cast’ou vstupu,
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0,e - 0 1, 0 — ¢

1,0 — ¢

S,ZU—)Z-:

a, b — ¢

b, e — b a, b = ¢

Obr. 5.2: Prechodovy diagram ZA z tlohy 5.1.2

= (90,01, Zp) F (q1,01, Zo) & (q1,1,0Z0) &= (g3,¢, Z0) = (g5,6,€) — tento
vypocet precita cely vstup a skonci v akceptacnom stave, teda slovo 01
ZA akceptuje.
e ret’azec ba:
- (qo, ba, Zy) F (g5, ba,e) — tento vypocet sa zasekne v stave ¢s s nepre-
¢itanou cast’ou vstupu,

— (qo,ba, Zy) = (q1, ba, Zy) — tento vypocet sa zasekne v stave ¢; s nepre-
¢itanou cast’ou vstupu,

- (QO7ba7 ZO) F (Q27ba7 ZO) + (Q27a;bZO) - (Q4,57 ZO) = (Q57€7€) — tento
vypocet precita cely vstup a skonéi v akceptacnom stave, teda slovo ba
ZA akceptuje.

e ret’azec 011:
— (q0,011, Zy) F (gs5,011,e) — tento vypocet sa zasekne v stave g5 s ne-
precitanou cast’ou vstupu,

- (qo,011, Zy) + (q2,011, Zy) — tento vypocet sa zasekne v stave ¢y s
neprecitanou cast’ou vstupu,

- (Q0,0ll,Zo) (= (ql,()ll,Zo) F (q17 11,020) F (Q3, 1,Z0) F (Q5; 1,8) —
tento vypocet sa zasekne v akceptacnom stave, avsak vstup nebol cely
precitany, teda ani tento vypocet nie je akceptacny.
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— Iné vypocty pre ret’azec 011 nie si v tomto ZA mozné, teda neexistuje
akceptacny vypocet pre ret’azec 011 a ZA ret’azec 011 neakceptuje.

3. Jazyk L(M) = {0"1" | n € ZT} U {b™a™ | m € ZT} U {e}, teda obsahuje alebo
prazdny ret’azec, alebo ret’azce v tvare 0"1" alebo 0™a™, kde n, m su kladné celé
¢isla, pretoze:

e uvedeny ZA de facto pozostava z 2 mensich ZA:

— ZA, ktory ,zacina“ v stave ¢, ktory akceptuje ret’azce tvaru 0"1",

— ZA, ktory ,zac¢ina“ v stave ¢o, ktory akceptuje ret’azce tvaru b™a™.

— Zo stavu ¢y sa nedeterministicky vyberie prechod alebo do ¢;, alebo do
¢2- Ak je na vstupe slovo z mnoziny {0"1" | n € Z*}, tak urcite existuje
akceptacny vypocet v pripade, ak sa ZA rozhodne v stave gy pre prechod
do stavu ¢; (a analogicky pre mnozinu {b™a™ | m € Z*} a prechod do
stavu ¢s).

e Okrem toho vie uvedeny ZA akceptovat’ aj prazdny ret’azec vd'aka prechodu
priamo z qg do gs.

5.2 Konstrukcia zasobnikového automatu

Uloha &. 5.2.1 Je dany jazyk L = {ww® | w € {0,1}*} nad abecedou A = {0,1}.
Néjdite zdsobnikovy automat M = (Q,3,T', 4, qo, Zo, F'), ktory akceptuje jazyk L.

Riesenie: Pri zostrojeni zasobnikového automatu M, ktory akceptuje nejaky pozado-
vany jazyk L, musime analogicky s konstrukciou gramatiky alebo konec¢ného automatu
dbat’ na to, aby boli splnené 2 podmienky:

1. Kazdy ret’azec, ktory bude zasobnikovy automat M akceptovat’, musi byt’ zaro-
ven ret’azcom patriacim do jazyka L, teda musi platit’ L(M) C L.

2. Kazdy ret’azec z jazyka L musi mat’ v zasobnikovom automate M akceptacény
vypocet, teda musi platit’” L C L(M).

Ak st tieto 2 podmienky splnené, potom plati L(M) = L, teda jazyk L(M) akceptovany
zasobnikovym automatom M je totozny s jazykom L.

Pri konstrukcii zasobnikového automatu si taktiez musime stanovit’, aky typ akceptacie
budeme vyuzivat’:

o Akceptacia akceptatnym stavom — ZA akceptuje vstupny ret’azec, ak ho cely
precital a vypocet skoncil v akceptaénom stave.

o Akceptacia prazdnym zasobnikom — ZA akceptuje vstupny ret’azec, ak ho cely
precital a vypocet skoncil s prazdnym zasobnikom, t. j. v zasobniku nezostali
ziadne symboly.
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Oba pristupy su ekvivalentné, takze my si vyberieme prvy sposob — akceptéaciu
pomocou akceptacnych stavov.

Podobne, ako tomu bolo pri konstrukcii gramatiky, resp. KA, aj pri konstrukcii ZA
je dobré zacat’ tym, Ze si vymenujeme aspon najkratsSie ret’azce patriace do jazyka
L, aby sme videli, aké ret’azce vlastne potrebujeme akceptovat’. Do zadaného jazyka
L = {ww? | w € {0,1}*} patria napriklad ret’azce:

R _

g, kde w =¢,w
00, kde w = 0, w? =0
11, kde w = L,w® =1
0000, kde w = 00, w? = 00
0110, kde w = 01, w® = 10
1001, kde w = 10, w* = 01

1111, kde w = 11, w® = 11

Ako je zo zadaného jazyka zrejmé, kazdy ret’azec, ktory do jazyka patri, sa da rozdelit’
na 2 podret’azce polovicnej dlzky:

e jeho zrkadlovy obraz w".

Lubovol'ny ret’azec w zlozeny z nil a jednotiek,

R

ZA spracuje vstupné slovo v 2 fazach:

V prvej faze bude ZA ¢itat’ prvu polovicu vstupného slova — ret’azec w, pricom
kazdy precitany symbol vlozi na vrch zasobnika.

Po precitani ret’azca w sa teda na dne zasobnika nachadza symbol Z;, nad nim
prvy symbol ret’azca w, a tak d’alej, az na vrchu zasobnika sa nachddza posledny
symbol ret’azca w.

V druhej faze bude automat kontrolovat’, ¢i sa na vstupe nachddza zrkadlovy
obraz ret’azca w, teda w®. Ak 4no, tak potom prvy symbol w”? musi byt’ rov-
naky, ako bol posledny symbol w, teda ten symbol, ktory je aktualne na vrchu
zasobnika, ked’'ze tam bol pridany ako posledny.

Postupne sa teda budu ¢itat’ vstupné symboly w' a porovnavat’, éi sa zhodujui so
symbolmi na vrchu zésobnika. Ak ano, po preéitani celého ret’azca w’ na vrchu
zasobnika zostane symbol Zj.
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Ked'ze zadany jazyk L obsahuje len ret’azce zlozené zo symbolov {0, 1}, aj automat
zostrojime tak, ze jeho vstupnou abecedou budu symboly, 3 = {0, 1}. Ked'Ze tieto sym-
boly budeme rovnako vkladat’ do zdsobnika, kde sa na zaciatku nachadza aj pociatocny
zésobnikovy symbol Z, zdsobnikové abeceda bude I' = {Z, 0, 1}.

Na zaciatku je automat v pociatoénom stave gg. Stav gy bude predstavovat’ situaciu, ze
sa ¢ita predpona w vstupného ret’azca, t. j. ZA bude ¢itat’ vstupné symboly a vkladat’
ich na vrch zésobnika:

e Pri ¢itani vstupného symbolu a jeho vlozeni do zasobnika mézeme aktudlny sym-
bol na vrchu zasobnika ignorovat’, ¢o zapiSeme pomocou prechodovej funkcie:

6(q0,0,¢) = {(,0)},6(q0,1,¢) = {(q0, 1)}

e Do ZA pridame prechod, ktory umozni ZA prejst’ do nového stavu ¢; v momente,
ked’ ZA precita prvu polovicu vstupu, t. j. prefix w, pricom tento prechod bude
mozné vykonat’ bez ¢itania vstupného symbolu a bez ohl'adu na to, ¢o je na vrchu
zésobnika, pricom do zasobnika sa ni¢ nevlozi, t. j. prechod: 6(qo, €,¢) = {(q1,¢€)}-

e Upozornujeme, ze v ramci vypoctu nejakého vstupného slova ZA nevie, kde sa na-
chédza polovica vstupu, pretoze ZA v kazdom momente vidi len aktudlny vstupny
symbol a nevie ur¢it’, aky je pocet zvysnych symbolov na vstupe. Teda tym, ze
tento prechod z gy do ¢; urobime nedeterministicky pokryjeme vSetky situacie,
vratane tej, ktora je ziadica, teda ze k tomuto prechodu dojde prave v momente,
ked’ sa precita polovica vstupu — prefix w.

Stav ¢, bude predstavovat’ situdciu, 7ze sa ¢ita druhd polovica vstupu, t. j. slovo w’,

ktoré je zrkadlovym obrazom prvej polovice vstupu. Ak bolo na vstupe naozaj slovo
ww! a k prechodu zo stavu gy do stavu ¢; priglo v momente, ked sa precitala prva
polovica vstupu, ret’azec w, v zasobniku sa vzdy navrchu nachadza prave eSte nepre-
¢itand cast’ ret’azca w?, teda aktudlne &ftany symbol a symbol navrchu zdsobnika sa
musia zhodovat’:

e Pri citani vstupného symbolu sa teda pozrieme na vrchny symbol zasobnika a
ak sa zhoduju, symbol na vstupe sa precita a symbol sa zo zasobnika odstrani:

6(q1,0,0) = {(q1,¢)},6(q1,1,1) = {(aq1, ) }-

e Ak sa na vrchu zdsobnika ocitne symbol Z,, predpokladdme, ze sme prave
na vstupe docitali ret'azec w® a prejdeme do akceptacného stavu g,

(g1, ¢, Zo) = {(g2,€)}-

Stav go bude jediny akceptaény stav ZA. Ak sa v niom automat ocitne, predpokladdme,
7e na vstupe bol ret’azec v tvare ww®. V stave g, uz potom nebudi Ziadne prechody,
avSak pridame este prechod zo stavu gy do stavu g¢o bez ¢itania vstupu, avsak za predpo-
kladu, ze na vrchu zasobnika je Z; — tento prechod sa bude pouzivat’ na akceptovanie
prazdneho ret’azca:

® 6(qo, ¢, Z0) = {(q2, )}
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Obr. 5.3: Prechodovy diagram ZA z tlohy ¢. 5.2.1

Prechodovy diagram vysledného zasobnikového automatu uvddzame na obrazku 5.3.
Skontrolujme, aspon neformélne, ¢i su splnené nasledovné podmienky:

1. Plati L(M) C L?

e Zist'ujeme, ¢i kazdy ret’azec, ktory nas ZA akceptuje, spiﬁa zaroven pod-
mienku jazyka L.

e Aby nami zostrojeny ZA akceptoval vstupny ret’azec, musi vypocet skoncit’
v stave go, pricom na vstupe nesmie zostat’ ziaden neprecitany symbol:

(a)
(b)

(c)

Ak je na vstupe ¢, je mozné skonéit’ v o, napriklad (qo, €, Zo) F (g2, €, €).
Ak je na vstupe neprazdny ret’azec, tak pri jeho ¢itani musel byt’ ZA aj
v stave gy, pretoze v stave qq sa ¢itané symboly ukladaji do zasobnika
a teda nie je mozné prejst’ priamo zo stavu qg do stavu go, ked'ze tento
prechod pozaduje, aby na vrchu zasobnika bol symbol Zj.

Ak sa pri ¢itani dostal ZA do stavu ¢, potom z tohto stavu sa moze
dostat’ do stavu ¢y len vtedy, ak bude na vrchu zasobnika Zy. Na to je
potrebné v stave ¢; odstranit’ zo zdsobnika vsetky symboly 0/1, ktoré
tam boli pridané v stave qq. Je zrejmé, ze k takejto situacii moze dojst’
len v pripade, Ze v stave go bola precitand (a vlozena do zdsobnika) prave
polovica vstupu a v stave ¢; bola precitand (a odstranend zo zdsobnika)
druha polovica vstupu, ktord musela byt zrkadlovym obrazom prvej
polovice (inak by sa pri ¢itani symbolov a porovnévani so symbolmi zo
zésobnika vypocet niekde zasekol).

e Teda cely vstupny ret’azec musel byt’ alebo e, alebo v tvare ww®, kde w
pozostava z nul a jednotiek, ¢ize vstupné slovo zaroven patri do jazyka L,
teda plati L(M) C L.
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2. Plati L C L(M)?

e Zist'ujeme, ¢i kazdy ret’azec, ktory patri do jazyka L, ma zaroven v ZA
akceptacny vypocet.

e Uvazujme I'ubovol'ny ret’azec w patriaci do jazyka L, t. j. ret’azec tvaru
wwf w e {0,1}*

e V ZA urcite existuje vypoctova vetva v ramci ktorej sa:

— Precita prefix w v stave qq, teda vSetky jeho symboly sa postupne ulozia
do zasobnika. Po precitani prefixu w je teda obsah zasobnika v tvare
’ZURZ().

— ZA nasledne prejde do stavu ¢;, kde uspesne postupne porovna zvysok
vstupu w’? so symbolmi v zdsobniku, az preéita cely vstup a v zdsobniku
zostane len Z.

— Nasledne ZA uz len prejde do stavu ¢o, pricom vstup cely spracoval.

e V ZA teda urcite existuje nasledovny vypocet:
(QO7 wwR7 ZO) = (q07 va wRZO) = <QI7 wR7 wRZO) -* <q17 &, ZO) = <q27 &, 8)

e Ak je teda na vstupe slovo z jazyka L, urcite v ZA existuje jeho akceptacny
vypocet, teda L C L(M).

Ked'ze L(M) C L a zaroven L C L(M), tak urcite plati L(M) = L, ¢o znamena,
ze jazyk L(M) akceptovany automatom M je totozny s jazykom L, a teda je nas
zasobnikovy automat spravny.

Len pre tuplnost’, zostrojili sme zasobnikovy automat M = (Q,X%,T,6,qo, Zo, F),
ktorého stavy @ = {qo,q1,q2}, vstupnd abeceda ¥ = {0,1}, zdsobnikovd abeceda
' ={0,1,Zu}, qo je pociatoény stav, Zy je pociatocény zdsobnikovy symbol, mnozina
akceptacnych stavov F' = {¢z} a prechodova funkcia ¢ je zndzornend na obrazku 5.3.

Uloha & 5.2.2 Je dany jazyk L = {w € {a,b}* | #a(w) = #3(w)} nad abecedou
A = {a,b}. Najdite zdsobnikovy automat M = (Q, %, T, 0, qo, Zo, F'), ktory akceptuje
jazyk L.

Riesenie:
Do zadaného jazyka L = {w € {a,b}* | fa(w) = fp(w)} patria vSetky ret’azce nad
abecedou A = {a, b}, v ktorych je rovnaky pocet symbolov a a b:

o ¢, (0-krdt a a b)

e ab,ba, (1-krat a a b)

e aabb, abab, abba, baab, baba, bbaa, (2-krét a a b),

o atd’.
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V nasej konstrukcii vyuzijeme sposob akceptacie pomocou akceptacénych stavov. N&s
zasobnikovy automat musi akceptovat’ len tie ret’azce, ktoré maju rovnaky pocet sym-
bolov a a b. Ak teda napriklad prvy precitany symbol bude a, niekde neskor na vstupe
sa musi zjavit’ korespondujici symbol b, a naopak. Zasobnik automatu teda vyuzijeme
na zapamaétanie toho, kol'ko ,jopacnych“ symbolov (k a povazujeme v tomto pripade za
opa¢ny symbol b a naopak) eSte musime precitat’ zo vstupu, aby bol pocet a a b vyrov-
nany. Kazdy chybajuci symbol b (resp. a) na vstupe bude reprezentovany symbolom b
(resp. a) v zasobniku.

Pri spracovani ret’azca budeme uvazovat’ 3 situacie vzhl'adom na uz precitani cast’
vstupu:

1. V precitanej casti vstupu bol rovnaky pocet a a b — tato situdcia je o.i. pociatoc-
nou situaciou, ked’” este nebol precitany ziaden vstupny symbol. V tejto situdcii
sa na vrchu zasobnika bude nachadzat’ symbol Z, a bude reprezentovana stavom
qo-

2. V precitanej casti vstupu bol vécsi pocet symbolov a nez b — pre akceptovanie
vstupu je teda potrebné precitat’ este miniméalne jeden symbol b. V tejto situ-
acii sa na vrchu zasobnika bude nachadzat’ miniméalne jeden symbol b a bude
reprezentovand stavom ¢q~p.

3. V precitanej casti vstupu bol vacsi pocet symbolov b nez a — pre akceptovanie
vstupu je teda potrebné precitat’ eSte miniméalne jeden symbol a. V tejto situ-
acii sa na vrchu zasobnika bude nachddzat’ minimélne jeden symbol a a bude
reprezentovand stavom gp,.

Ked'ze zadany jazyk L obsahuje len ret’azce zlozené zo symbolov {a, b}, vstupnou abe-
cedou budi symboly, ¥ = {a,b}. Ked’ze symboly a,b budeme rovnako vkladat’ do
zasobnika, kde sa na zaciatku nachadza aj pociatoény zasobnikovy symbol Zj, zasob-
nikovéd abeceda bude I' = {Zy, a, b}.

V stave g je na vrchu zéasobnika symbol Z;, oznacujuci, ze sme doteraz precitali rovnaky
pocet a a b.

e Ak je aktudlnym vstupnym symbolom a, ZA prejde do stavu ¢~ a do zasobnika
vlozi symbol b, §(qo, a, Zo) = {(qa>,bZ0)}-

e Ak je aktudlnym vstupnym symbolom b, ZA prejde do stavu g~, a do zasobnika
vlozi symbol a, §(qo, b, Zo) = {(qp>a, 6 Z0)}-

Ak je v stave g, na vrchu zdsobnika symbol b, znamena to, ze ocakavame, Ze na vstupe

bude este minimalne jeden symbol b, aby sa vyrovnali pocty precitanych symbolov a a
b:

e Ak je aktudlnym vstupnym symbolom a, ZA zostane v stave g,~;, a do zasobnika
vlozi d’alsi symbol b, pretoze prave prec¢itané a nam signalizuje d’alsie chybajice
b na Vstupe, 5(Qa>b> a, b) = {(Q(L>ba bb)}
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e Ak je aktualnym vstupnym symbolom b, ZA zostane v stave g,~; a zo zasobnika
odstrani symbol b, pretoze sme prave na vstupe precitali chybajici symbol b,

0(qa>b,0,0) = {(qa>b,€)}

o Ak v stave ¢,-, dojde k tomu, ze prec¢itanim symbolu b zo vstupu sa vyrovnaja
pocty doteraz precitanych symbolov a a b, na vrch zasobnika sa dostane symbol
Zy. V takom pripade sa ZA vrati do stavu gg bez ¢itania vstupu a pri zachovani
symbolu Zy na vrchu zésobnika, §(q.~s, €, Zo) = {(qo0, Zo)}-

Stav gy, sa sprava analogicky k stavu ¢,-p, avsak v stave gp~, ocakdvame minimalne
jeden vyskyt symbolu a na vstupe:

e Ak je aktudlnym vstupnym symbolom b, 0(gpa,b,a) = {(qp>a, aa)}.

e Ak je aktudlnym vstupnym symbolom a, §(Gpsa, @, a) = {(qp>a,€)}-

o Ak v stave qp~, dojde k tomu, ze pre¢itanim symbolu a zo vstupu sa vyrovnaja
pocty doteraz precitanych symbolov a a b, na vrch zasobnika sa dostane symbol
Zy. V takom pripade §(qy>a, €, Zo) = {(q0, Zo) }

Stav qo predstavujici situaciu, ze doteraz prec¢itany pocet symbolov a a b bol rovnaky,
bude jediny akcepta¢ny stav ZA. Ak sa v nom automat ocitne po precitani celého
vstupu, na vstupe musel byt’ ret’azec obsahujici rovnaky pocet a a b. Prechodovy
diagram vysledného zasobnikového automatu uvadzame na obrazku 5.4.

Skontrolujme, aspon neformalne, ¢i st splnené nasledovné podmienky:

1. Plati L(M) C L?

Zist'ujeme, ¢i kazdy ret’azec, ktory nas automat akceptuje, spfﬁa zaroven
podmienku jazyka L.

Trividlne vidime, ze nas automat akceptuje prazdny ret’azec, ktory zaroven
patri aj do jazyka L.

Nech automat akceptuje ret’azec s aspon 1 symbolom. Ak je prvy symbol
vstupu a, ZA bude po jeho pre¢itani v stave g,-,. Analogicky, ak by bol
prvy symbol vstupu b, ZA by bol po jeho preéitani v stave qp,.

70 stavu ¢up, r€SP. Qr>a, ZA neodide, kym sa nepodari precitat’ tol’ko sym-
bolov a a b, ze ich pocty si rovnaké. Ked’ nastane tato situdcia, automat sa
vrati spat’ do stavu qq.

Uvedena situédcia sa moze v ramci jedného akceptacného vypoctu opakovat’,
t. j. akceptovany ret’azec je mozné rozdelit’ na podret’azce wy,ws, ..., wy,
obsahujtice rovnaky pocet symbolov a a b, pre ktoré plati: (qo,w;, Zo) H*
(qo, €, Zo), pricom pocas ich spracovania sa ZA nachadzal alebo v stave g,
alebo gp~q.
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Obr. 5.4: Prechodovy diagram ZA z ulohy ¢. 5.2.2

o Ak teda ZA akceptuje nejaky ret’azec s aspon 1 symbolom, tento ret’azec
pozostava z podret’azcov wws...w,,, ktoré obsahuju rovnaké pocty symbolov
a a b, teda aj cely akceptovany vstupny ret’azec musi obsahovat’ rovnaky
pocet symbolov a a b, ¢ize patri do jazyka L, teda plati L(M) C L.

2. Plati L C L(M)?

e Zist'ujeme, ¢i kazdy ret’azec, ktory patri do jazyka L, mé zaroven v automate
akceptacny vypocet.

e Uvazujme I'ubovol'ny ret’azec w patriaci do jazyka L, teda obsahujici rov-
naky pocet symbolov a a b. Takyto ret’azec sa da rozdelit’ na mensie pod-
ret’azce, w = wiws...w,, pre ktoré plati, ze v ramci w; je rovnaky pocet
symbolov a a b, pricom ak podret’azec w; zacina symbolom a, bude kon¢cit’
k nemu ,opacnym“ symbolom b a naopak. Napriklad pre w = abbbaa by
takéto delenie bolo wy; = ab, wy = bbaa.

e V automate urcite existuje vypoctova vetva, kde:

— Pri ¢itani kazdého podret’azca w; sa automat zo stavu qm prepne podl'a
prvého symbolu w; alebo do stavu ¢,-p, ak je v podret’azci w; prvy
symbol a, alebo do stavu ¢y, ak je v podret’azci w; prvy symbol b.
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— Nasledne sa po spracovani podret’azca w;, ked’ze ten obsahuje rovnaky
pocet symbolov a a b vie ZA dostat’ spat’ do stavu qg, t. j. pre kazdy
podret’azec w; plati (qo, w;, Zo) F* (qo, €, Zo).

e V automate teda urcite existuje nasledovny vypocet:
(g0, wrwa...wn, Zo) F* (qo, W wn, Zo) F* (qo, wn, Zo) F* (qo; €, Zo)

e Ak je teda na vstupe slovo z jazyka L, urcite v ZA existuje jeho akceptacny
vypocet, teda L C L(M).

Ked'ze L(M) C L a zaroven L C L(M), tak urcite plati L(M) = L, ¢o znamend, ze
jazyk L(M) akceptovany automatom M je totozny s jazykom L, a teda je nas automat
spravny.

Len pre uplnost’, zostrojili sme zasobnikovy automat M = (Q, X%, T, 0, qo, Zo, F), kto-
rého stavy @ = {qo, qu>b, @p>a}, vstupna abeceda ¥ = {a,b}, zdsobnikova abeceda
I' = {Zy,a,b}, qo je pociatocény stav, Z, je pociatocny zasobnikovy symbol, mnozina
akceptacnych stavov F' = {qp} a prechodova funkcia § je zndzornena na obrazku 5.4.

Uloha ¢&. 5.2.3 Je dany jazyk L = {w € {0,1}* | #o(w) = 2 * #;(w)} nad abecedou
A = {0, 1}. Najdite zasobnikovy automat M = (Q, >, T, 4, qo, Zo, F'), ktory akceptuje
jazyk L.

Riesenie:

Do zadaného jazyka L = {w € {0,1}* | fo(w) = 2 % #;(w)} patria vSetky ret’azce nad
abecedou A = {0, 1}, v ktorych je pocet symbolov 0 dvakrat vacsi nez pocet symbolov
1. Patria sem napriklad ret’azce:

e ¢ (0 vyskytov 0 a 1)

e 001,010,100 (2 vyskyty 0 a 1 vyskyt 1)

e 000011,000101, 001001, ..., 110000 (4 v¥skyty 0 a 2 viskyty 1)
o atd’.

Riesenim by bol napriklad zasobnikovy automat akceptujici pomocou akceptac¢nych
stavov, ktorého mnozina stavov Q) = {qo, q1, ¢2, g3 }, vstupna abeceda > = {0, 1}, zasob-
nikové symboly 3 = {Zj, 0,1}, pociatoénym stavom je gy, poc¢iatotnym zasobnikovym
symbolom je Zj, akceptacné stavy st F' = {qo} a prechodova funkcia je zndzornend na
obrazku 5.5.

Tento ZA pracuje podl'a nasledovného principu:

e Stav qp predstavuje situaciu, ze v doteraz precitanej casti vstupu bol pocet nul
dvojnasobkom poctu jednotiek. Tuto informaciu zaroven ilustruje aj fakt, ze sa
na vrchu zasobnika nachadza symbol Z;.
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1, 0 — 000
0,0 — ¢

1, Zy — 00Z, °
g, ZO — ZO

Obr. 5.5: Prechodovy diagram ZA z ulohy ¢. 5.2.3

e Stav ¢ predstavuje situdciu, ze sme doteraz precitali mensi pocet nil nez dvoj-
nasobok doteraz precitanych jednotiek. Tuto skutocnost’ ilustruje aj vyskyt nul
v zasobniku — kazda nula, ktora sa v stave ¢; nachadza na vrchu zasobnika

predstavuje jednu nulu, ktori potrebujeme rozpoznat’ na vstupe.

e Stav ¢o predstavuje situaciu, ze sme doteraz precitali mensi pocet jednotiek nez
implikuje doteraz prec¢itany pocet nil. Tito skutocnost’ ilustruje vyskyt jednotiek
v zasobniku — kazda navyse prec¢itana nula zo vstupu vyrobi v zasobniku jednu
jednotku, teda dve jednotky v zasobniku predstavuji jednu jednotku na vstupe,

ktori musime precitat’.

— Ak je v stave g3 na vstupe nula, precitame ju a pridame do zasobnika d’alsiu

jednotku.

— Ak je v stave ¢y na vstupe jednotka, pokusime sa zo zasobnika odstranit’ dve
jednotky — nepriamo, prechodom cez stav ¢3. Prvi jednotku odstranime zo
zasobnika pri prechode do stavu g3 a druht sa poktsime odstranit’ v stave
q3 ignorovanim vstupu. VSimnite si, zZe v stave ¢3 mozu nastat’ 2 situacie.

e Stav gs:

— V stave ¢35 sa na vrchu zasobnika nachdadza jednotka — v takom pripade ju
odstranime a vratime sa do stavu ¢o. Tento prechod reprezentuje fakt, ze

142



5.2. KONSTRUKCIA ZASOBNIKOVEHO AUTOMATU

jednotka na vstupe tspesne odstranila dve jednotky zo zasobnika.

— Ak sa v stave g3 na vrchu zdsobnika uz jednotka nenachadza, musi to zname-
nat’, ze jednotka, ktort sme zo zasobnika odstranili pri prechode do stavu g3
bola jedinou jednotkou v zasobniku — teda k jednotke, ktort sme precitali
pri prechode do ¢3, nam vlastne chyba este jedna nula na vstupe! Preto, ak
sa na vrchu zasobnika zjavi symbol Zj, je zo stavu g3 vedeny prechod do
stavu ¢q, ktory do zasobnika vlozi jednu nulu.

Uloha &. 5.2.4 Je dany jazyk L = {a'bic¥ | i,j, k € ZF, kde i = j alebo j = k} nad
abecedou A = {a, b, c}. Njdite zdsobnikovy automat M = (Q, %, T, 4, qo, Zo, F'), ktory
akceptuje jazyk L.

Riesenie:
Zéasobnikovy automat najjednoduchsie zostrojime, ak si uvedomime, ze zadany jazyk
L={a'vc* |i,j,k € Z$, kde i = j alebo j = k} predstavuje zjednotenie 2 jazykov:

{a'b'c" | i,k € Z{Yu {a'V | 0,5 € S}
Nésledne zostrojime ¢ast’ ZA, ktora bude akceptovat’ jazyk {a'b'c® | i,k € ZJ}, cast
ZA, ktord bude akceptovat’ jazyk {a'b’c’ | i,5 € ZJ} a z potiatotného stavu ZA sa
bude nedeterministickym sposobom mozné prepnit’ do jednej z tychto 2 casti.

Riesenim by bol napriklad zasobnikovy automat akceptujici pomocou akceptacénych
stavov, ktorého mnozina stavov @ = {qo, ¢1, 92, 43, 4, G5, g6, q7 }, Vstupnd abeceda ¥ =
{a, b, c}, zdsobnikové symboly ¥ = {Zy, a, b}, poc¢iatotnym stavom je gy, po¢iatotnym
zésobnikovym symbolom je Z, akceptaéné stavy st F' = {¢3, ¢z} a prechodova funkcia
je znazornena na obrazku 5.6.

Tento ZA pracuje podl'a nasledovného principu:
e Stavy q1, q2, q3 tvoria cast’ zdsobnikového automatu, ktora akceptuje ret’azce pat-
riace do mnoziny {a’bic® | i,k € Z}.
e Stavy qu, ¢s, gs, g7 tvoria cast’ zasobnikového automatu, ktora akceptuje ret’azce
patriace do mnoziny {a't’¢/ | i,j € Z{ }.
e Stav ¢y je pociatoénym stavom ZA, z ktorého sa automat nedeterministicky pre-

pne alebo do stavu ¢;, alebo do stavu gq.

e Ak je na vstupe ret’azec patriaci do mnoziny {a’b'c® | i,k € ZF}, tak ak sa ZA
nedeterministicky na zaciatku vypoctu prepne do stavu ¢;, bude pren existovat’
akceptacny vypocet, teda takyto ret’azec bude ZA akceptovat’.

e Analogicky, ak je na vstupe ret’azec patriaci do mnoziny {a‘t/c’ | i,j € ZJ }, tak
ak sa ZA nedeterministicky na zaciatku vypoctu prepne do stavu g4, bude pren
existovat’ akceptaény vypocet, teda takyto ret’azec bude ZA akceptovat’.

e Teda uvedeny ZA bude akceptovat’ jazyk {a'b’ct | i,k € ZIYu{a'icl | i,5 € Z},
¢ize jazyk L = {a'b’c* | i, 4,k € Z$, kde i = j alebo j = k}.
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Obr. 5.6: Prechodovy diagram ZA z ulohy ¢. 5.2.4
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Kapitola 6

Lexikalna analyza

6.1 Teoreticka konsStrukcia lexikalneho analyzatora

Uloha &. 6.1.1 Zostrojte lexikalny analyzator v tvare DKA, ktory pomocou akceptac-
nych stavov rozpoznava nasledujice lexémy popisané prislusnymi reguldrnymi vyrazmi:

;. identifikator §a|)||z|A|B||Z)(a|b||z|A|B||Z|O]|9)*
3.+ (+)

4. - (—)

5. ()

6. konit_int (+| = 1€)(0]...]9)(0]...|9)*

7. konst_real (+] — |£)(0]...19)(0]...]9)*(.)(0]...|9)(0]...|9)*
Riesenie:

Lexikalny analyzator rozpoznavajuci uvedené lexémy zostrojime tak, Ze najprv zo-
strojime samostatné NKA alebo DKA rozpoznavajice jednotlivé lexémy, resp. jazyky
popisané ich prislusnymi regularnymi vyrazmi.

Nésledne zostrojime vysledny nedeterministicky koneény automat, ktory bude ich zjed-
notenim. V nasom pripade je takyto vysledny nedeterministicky kone¢ny automat zo-
brazeny na obrazku 6.1.

Na obrazku 6.1 vidime, ze v dosledku konstrukcie ma kazda lexéma v NKA vlastny
akceptacny stav, t. j. podl'a toho, v akom stave sa NKA zastavi pocas spracovania
vstupu, vieme rozpoznat’ prislusni lexému:

1. stav g;q rozpoznéva lexému identifikéator,
2. stav ¢— rozpoznava lexému =,

3. stav ¢, rozpoznava lexému +,
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q1

q2 —

g5

. Gkonst_real

Obr. 6.1: Lexikalny analyzator v tvare NKA pre tlohu 6.1.1.

4. stav g_ rozpoznava lexému -,

5. stav ¢, rozpoznava lexému ;,

6. stav Qronst int TOZpoOznava lexému konst_int,
7. stav Qronst rea; TOZpoznava lexému konst_real.

Aby sme zostrojili lexikalny analyzator v tvare deterministického kone¢ného automatu,
stac¢i determinizovat’ NKA na obrazku 6.1, ¢im dostdvame DKA uvedeny na obrazku
6.2.

Na obrazku 6.2 vidime, ze v dosledku determinizacie vznikni v DKA akceptacné stavy,
ktorych nazvy v sebe obsahuji akceptacné stavy povodného nedeterministického auto-
matu. V tomto pripade plati, ze ak sa prislusny lexikalny analyzator pocas spracovania
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Cl coe Z A ces Z a?"'?'Z’A?""Z’O7"‘79
{90, 01, @2, a3, =
44,45, 46,

Q7,CJ87Q9} ;

{QI07 Qkonst,int} {qkonstjeal}

0,...,9
@000+

Obr. 6.2: Lexikélny analyzator v tvare DKA pre tlohu ¢. 6.1.1

vstupu zastavi v akceptacnom stave, rozpozna sa prislusna lexéma podl'a toho, ktory
akceptacény stav povodného NKA sa nachadza v danom akceptacnom stave DKA:

—_

. stav {g;q} rozpozndva lexému identifikator,

2. stav {g—} rozpoznava lexému =,

3. stav {qy,gs, go} rozpoznava lexému +,

4. stav {q_, gs, o} rozpozniva lexému -,

5. stav {¢.} rozpozndva lexému ;,

6. stav {10, Gkonst_int } TOZPOzZNAvVa lexému kongt_int,

7. stav {Qronst_real} TOZPOZNAva lexému kongt_real.
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Uloha &. 6.1.2 Zostrojte lexikdlny analyzator v tvare DKA, ktory pomocou akcep-
tacénych stavov rozpoznava nasledujice lexémy! popisané prislusnymi reguldarnymi vy-
razmi:

1. if (if)

2. int (int)

3. = (=)

4. == (==

5. identifikator (alb|...|z|A|B|...|Z)(a|b|...|z|A|B|...|Z)*
6. medzera (L)
Riesente:

Lexikalny analyzator rozpoznavajuci uvedené lexémy zostrojime tak, ze najprv zo-
strojime samostatné NKA alebo DKA rozpoznavajuce jednotlivé lexémy, resp. jazyky
popisané ich prislusnymi regularnymi vyrazmi. Néasledne zostrojime vysledny nedeter-
ministicky kone¢ny automat, ktory bude ich zjednotenim. V nasom pripade je takyto
vysledny nedeterministicky kone¢ny automat zobrazeny na obrazku 6.3.

Obr. 6.3: Lexikalny analyzéitor v tvare NKA pre tulohu ¢. 6.1.2

fNiekedy je ziadiice mat’ lexémy, ktoré vyjadruji tzv. netlacitelné (white-space) znaky. V tomto
priklade budeme uvazovat’ medzeru _, ako potencidlnu lexému.
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Na obrazku 6.3 vidime, ze v dosledku konstrukcie ma kazda lexéma v NKA vlastny
akceptacény stav, t. j. podl'a toho, v akom stave sa NKA zastavi pocas spracovania
vstupu, vieme rozpoznat’ prislusni lexému:

1. stav g;y rozpoznava lexému if,
stav ¢;,; rozpoznava lexému int,
stav ¢— rozpoznava lexému =,

stav g—— rozpoznava lexému ==,

SAN N

stav ¢;4 rozpoznava lexému identifikator,

6. stav ¢_, rozpoznava lexému medzera.

Aby sme zostrojili lexikalny analyzator v tvare deterministického koneé¢ného automatu,
staci determinizovat’ NKA na obrézku 6.3, ¢im dostavame DKA uvedeny na obrazku
6.4.

{10, 9=} {g==}

{QOa q1,492, 93,
44, (g5, qﬁ}

{q7.qs: Gia}

{(I97 Qid} {th, Qid}

Obr. 6.4: Lexikéalny analyzator v tvare DKA pre tlohu ¢. 6.1.2
Na obrazku 6.4 vidime, ze v dosledku determinizacie vznikni v DKA akceptacné stavy,

ktorych nazvy v sebe obsahuju akceptacné stavy povodného nedeterministického au-
tomatu. Znovu plati, ze ak sa prislusny lexikalny analyzator pocas spracovania vstupu
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zastavi v akceptacnom stave, rozpoznd sa prislusna lexéma podl'a toho, ktory akcep-
tacny stav povodného NKA sa nachadza v danom akceptacnom stave DKA. V tomto
DKA vsak nastava situdcia, ze existuju akceptacné stavy, ktoré vo svojom néazve obsa-
huji viacero akceptacnych stavov povodného NKA:

1. stav {¢f, ¢ia} zodpovedd rozpoznanym lexémam identifik&tor a if,

2. stav {Gint, ¢ia} zodpoveda rozpoznanym lexémam identifikator a int.

To je sposobené tym, ze existuju ret’azce, ktoré siucasne spiﬁajfl regularne vyrazy pre
rozne lexémy, napriklad ret’azec int patri sticasne aj do jazyka popisaného regular-
nym vyrazom (int), aj (a|...|Z)(al...|Z)*. Ked'ze lexikdlny analyzitor musi rozpozna-
vat’ lexémy jednoznacne, v takomto pripade musime explicitne urcit’, aki lexému ma
rozpoznavat’ v pripade, ze sa zastavi v stave {qif, ¢ia}, resp. {qint, ia}. V praxi sa to
riesi tak, ze sa niektorej z lexém da vacsia priorita — v tomto pripade s lexémy if a
int Specifickejsie nez lexéma identifikator, preto v stavoch {¢;f, ¢ia}, resp. {Gint, qia }
budeme rozpoznavat’ lexémy if, resp. int.

—_

. stav {gif, gia} rozpoznava lexému if,

2. stav {Gint, Gia} rozpozN&vVa lexému int,

stav {q10, g=} rozpoznava lexému =,

stav {g——} rozpozniva lexému ==,

stav {qiq} rozpozndva lexému identifikator,
stav {qo, ¢ia} rozpoznava lexému identifikator,

stav {q7, gs, qia} rozpoznava lexému identifikator,

® N o ok W

stav {q_,} rozpoznava lexému medzera.

6.2 Cinnost’ lexikilneho analyzatora

Uloha &. 6.2.1 Pouzite lexikélny analyzator v tvare DKA, ktory pomocou akceptacnych
stavov rozpoznava nasledujice lexémy popisané regularnymi vyrazmi

1. identifikator (alb|...|z|A|B|...|Z)(alb|...|z|A|B|...| Z|0]...]9)*
) - =)

3.+ (+)

i - )

5 s ()

6. konst_int ( |...]9)(0]...|9)*

7. (

)(0
0

| —)(0]... ..
| — 1£)(0]...19)(0]...]9)*(.)(0]...|9)(0]...]9)*

konSt_real

na tokenizdaciu (lexikalnu analyzu) ret’azcov:
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1. i1=1+-1.25
2. i1=1+-1..25

3. -1;-1PREM1+5.1

Riesenie:

Lexikalny analyzator (LA) v tvare DKA k uvedenym lexémam sme zostrojili v ilohe ¢.
6.1.1 a je uvedeny na obrazku 6.2. LA vo forme DKA pracuje v podstate podobne ako
klasicky DKA, s tym rozdielom, ze disponuje vyrovnavacou pamét’ou a jeho ¢innost’
je nasledovna [2]:

1. Postupne cita jednotlivé znaky vstupného ret’azca, kym sa nezasekne, t. j. pokial
existuje prechod z aktudlneho stavu na aktualny vstupny symbol.

2. Zaroven kazdy precitany znak uklada do vyrovnéavacej paméte.

3. Ak sa zasekne v akceptacnom stave, vrati lexému, ktord je asociovana s prislus-
nym akceptaé¢nym stavom. Zaroven sa vo vyrovnavacej paméti nachadza ret’azec,
ktory bol rozpoznany ako prislusna lexéma. Nasledne sa lexikdlny analyzator vrati
do pociatocného stavu a pokracuje v rozpoznavani lexém.

4. Ak sa zasekne v neakcepta¢nom stave, najde sa najblizsi predchadzajuci akcep-
tacny stav, v ktorom bola rozpoznand niektora platnéd lexéma. Lexikalny analy-
zator potom vrati lexému, ktord je asociovana s prislusnym akceptacnym stavom
a nasledujicu lexému sa pokusi rozpoznat’ od konca predchadzajticej, t. j. zvySok
uz precitaného vstupu vrati z vyrovnavacej paméte spiat’ na vstup.

5. Ak sa taka lexéma pri spatnom hl'adani nenéjde, signalizuje to lexikalnu chybu.
Spracovanie ret’azcov:
1. Ret’azec i1=1+-1.25
LA ¢ita vstup a postiva sa po stavoch T kym sa nezasekne:
Symbol vo VP ‘ € ‘ i ‘ i1
Stav | {a0, - a0} | {aia} | {qia} (zdsek)

LA sa zasekol v stave {gq}, Co je stav, v ktorom sa rozpozniva lexéma
identifikator. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného
stavu a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ =
Stav ‘ {q0, -, q0} ‘ {q=} (zdsek)

TPociatocny stav v DKA je oznageny ako {qo, q1, g2, 43, 44, G5, @6, 47 Gs, G0 }, 2 dovodu obmedzeného
miesta ho uvddzame len ako {qo, ..., qo}
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LA sa zasekol v stave {¢g-}, ¢o je stav, v ktorom sa rozpoznava lexéma =. LA vy-
prazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného stavu a vypocet pokracuje
so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ 1
Stav | {9090} | {910, Ghonst int } (2dsek)

LA sa zasekol v stave {q10, Qkonst_int }, CO je stav, v ktorom sa rozpoznava lexéma
konst_int. LA vyprazdni vyrovnavaciu paméat’, vrati sa do pociatocného stavu
a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ £ ‘ +
Stav | {0, a0} | {as:as: a0} (2dsek)

LA sa zasekol v stave {q.,gs,qo}, ¢o je akceptacny stav, ktorého ndzov sice po-
zostava z viacerych stavov povodného NKA, avsak len ¢, bol akceptaénym sta-
vom v povodnom NKA. A ked’Ze bol akceptaénym stavom pre lexému +, v stave
{q+,q8,q9} sa teda rozpozniva lexéma +. LA vyprdzdni vyrovnavaciu pamét,
vrati sa do pociatoéného stavu a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP € ‘ - ‘ -1 ‘ -1.
StaV {QO, ceey qg} ‘ {q,, qs, C]9} ‘ {CI107 qkonst,int} ‘ {qll} ‘
Symbol vo VP -1.2 | -1.25
Stav {qkonst,real} ‘ {Qkonst,real} (Zések)

LA sa zasekol v stave {qronstreal}, CO je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
konst_real. LA vyprazdni vyrovnavaciu paméit’ a ked'ze vstup bol cely pre-
¢itany, ¢innost’ lexikalneho analyzatora konci. Vidime, ze vstupny ret’azec bol
rozdeleny na lexémy nasledovnym sposobom:
i1 | = 1 | +| -1.25
identifikator ‘ = ‘ konSt_int ‘ + ‘ konst_real

2. Ret’azec i1=1+-1..25

Spracovanie tohto ret’azca zo zaciatku prebehne podobne ako v predchadzajicom
pripade, t. j. rozpoznajui sa lexémy:

identifikator (ret’azec il)
e = (ret’azec =)

e konst_int (ret’azec 1)

+ (ret’azec +)

a pokracujeme v spracovani zvysku:

Symbol vo VP ‘ € ‘ - ‘ -1 ‘ -1. ‘
Stav | {q0, a0} | {a-,as, 90} | {q10, @ronstimt} | {a11} (zések) |
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LA sa zasekol v stave {qi11}, o nie je akceptacny stav. Preto za¢ne hl'adat’ najb-
1izsi predchadzajici akceptacny stav, ktorym bol stav {qi0, Qronstint}, v ktorom
sa vo vyrovnavacej paméti nachadzal ret’azec -1. Dojde teda k rozpoznaniu re-
t'azca -1 ako lexémy kondt_int a zvySok vstupu, ktory bol vo vyrovnavacej
pamiti (symbol bodka .) sa vréti na vstup, teda na vstupe zostal ret’azec . .25
a vypocet pokracuje:
Symbol vo VP ‘ €
Stav | {q0, - qo} (zdsek)

LA sa znovu zasekol, pretoze zo stavu {qo, q1, G2, q3, 44, 5, 46, 47, 48, go } nie je v
DKA definovany prechod na symbol . (bodka). V tomto pripade sa vsak nepodari
najst’ najblizsi predchadzajici akceptacny stav, takze to znamena, ze sa aktudlne
na vstupe nachddza taky ret’azec, v ktorom nie je mozné rozpoznat’ ziadnu z
platnych lexém a dochadza k tzv. lexikalnej chybe.

Vidime, ze vstupny ret’azec bol rozdeleny na lexémy nasledovnym spdsobom:
i1 | = 1 + -1 ..25
identifikéator | = [ konst_int | + | konst_int | Lexikdlna chyba

3. Ret’azec -1;--1PREM1+5.1

Symbol vo VP ‘ € ‘ - ‘ -1
Stav | {a0, a0} | {a=ras: a0} | {10, Gronstint} (2ések)

LA sa zasekol v stave {q10, Gkonst_int }, CO je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
konst_int. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného stavu
a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ ;
Stav ‘ {90, .-, q0} ‘ {q.} (zések)

LA sa zasekol v stave {¢.}, ¢o je stav, v ktorom sa rozpoznava lexéma ; (bod-
kociarka). LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatotného stavu a
vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ -
Stav ‘ {(Io, ceey q9} ‘ {q—7 qs, qg} (Zé‘sek)

LA sa zasekol v stave {q_, gs,qo}, ¢o je stav, v ktorom sa rozpoznava lexéma -.
LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatoéného stavu a vypocet
pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ - ‘ -1
Stav | {a0, a0} | {a-. 4,90} | {010, Gronstint} (2dsek)
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LA sa zasekol v stave {q10, Qkonst_int }, CO je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
konst_int. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do poc¢iatocného stavu
a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP | £ | P | PR | PRE | PREM | PREMI

Stav | {0, a0} | {aia} | {aia} | {aia} | {aia} | {@ia} (zdsck)
LA sa zasekol v stave {qq}, Co je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
identifikator. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného
stavu a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP | £ | + | +5 | +5. | +5.1

St&V ‘ {(107‘--,(19} ‘ {Q+7QS>QQ} ‘ {qw?(ﬂconst,int} ‘ {q11} ‘ {Qk(mst,real} (Zések)
LA sa zasekol v stave {qronstreal}, CO je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
konst_real. LA vyprazdni vyrovnavaciu paméat’ a ked'ze vstup bol cely pre-
¢itany, ¢innost’ lexikalneho analyzatora konci. Vidime, ze vstupny ret’azec bol
rozdeleny na lexémy nasledovnym sposobom:

-1 - -t PREM1 | +5.1
konst_int - ‘ konSt_int ‘ identifikator ‘ kon&t_real

3

b

Uloha &. 6.2.2 Pouzite lexikdlny analyzator v tvare DKA, ktory pomocou akceptacnych
stavov rozpoznava nasledujice lexémy popisané prislusnymi regularnymi vyrazmi

1. if (if)

2. int (int)

3 - =)

4. == (==

5. identifikator (alb|...|z|A|B]|...|Z)(alb]...|z|A|B|...| Z)*
6. medzera (L)

na tokenizdciu (lexikdlnu analyzu) ret’azcov:
1. int if intif
2. if a==in=b

3. A===B11
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Riesenie:
Prislusny DKA sme zostrojili v tlohe 6.1.2, pozri obrazok 6.4. Spracovanie ret’azcov:

1. Ret’azec int if intif
LA &fta vstup a posiva sa po stavoch T kym sa nezasekne:

Symbol vo VP ‘ € ‘ i ‘ in ‘ int
Stav | {a0, - a6} | {a7. a5 qia} | {a0. Gia} | {@int> qia} (zdsek)

LA sa zasekol v stave {qin, ¢ia}, €0 je stav, v ktorom sa prioritne rozpozndva
lexéma int. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatoéného stavu
a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ o
Stav | {ao, - a6} | {g} (sdsck)

LA sa zasekol v stave {q_}, ¢o je stav, v ktorom sa rozpoznava lexéma medzera.
LA vyprézdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného stavu a vypocet
pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ i ‘ if
Stav ‘ {q0, .-, a6} ‘ {a7, a8, qia} ‘ {Gis, dia} (zasek)

LA sa zasekol v stave {qis, qiq}, ¢o je stav, v ktorom sa prioritne rozpozndva
lexéma if. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatoéného stavu a
vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbolvo VP | ¢ | s
Stav | {q0, - a6} | {a_} (zdsek)

LA sa zasekol v stave {q_}, ¢o je stav, v ktorom sa rozpoznava lexéma medzera.
LA vyprézdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného stavu a vypocet
pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘

i \ in \ int \inti\ intif

Stav | {a0. - a6} | {ar. a5 i} | {a0, @ia} | {qimt> @ia} | {aia} | {@ia} (zések)
LA sa zasekol v stave {gq}, Co je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
identifikator. LA vyprazdni vyrovndvaciu pamét’ a ked'ze vstup bol cely pre-
¢itany, ¢innost’ lexikalneho analyzatora konci. Vidime, ze vstupny ret’azec bol
rozdeleny na lexémy nasledovnym sposobom:
int |, | if| | intif
int ‘ medzera ‘ if ‘ medzera ‘ identifikator

[}

tPociatocny stav v DKA je oznaceny ako {qo, q1,¢2,q3, 44, G5, 6 }, z dovodu obmedzeného miesta
ho uvddzame len ako {qo, ..., g}
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2. Ret’azec if a==in=b
Symbol vo VP ‘ € ‘ i ‘ if
Stav | {q0, - a6} | {a7. a5 ia} | {@is> qia} (2dsek)

LA sa zasekol v stave {gf,qiqa}, Co je stav, v ktorom sa prioritne rozpoznava
lexéma if. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného stavu a
vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ o
Stav | {q0, - a6} | {g_} (zdsek)

LA sa zasekol v stave {q_}, ¢o je stav, v ktorom sa rozpoznava lexéma medzera.
LA vyprézdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do poc¢iatoéného stavu a vypocet
pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ a
Stav | {0, a6} | {qia} (zdsek)

LA sa zasekol v stave {gq}, Co je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
identifikator. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného
stavu a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:
Symbol vo VP ‘ € ‘ = ‘ ==
Stav ‘ {q0, -, q6} ‘ {q10,9=} ‘ {q==} (zdsek)

LA sa zasekol v stave {g——}, ¢o je stav, v ktorom sa rozpozniva lexéma ==.
LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociato¢ného stavu a vypocet
pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ i ‘ in
Stav | {a0, - a6} | {ar a5 tia} | {a0: qia} (zdsek)
LA sa zasekol v stave {qo,qq}, Co je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
identifikator. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného
stavu a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:
Symbol vo VP ‘ € ‘ =
Stav ‘ {q0, -, g6} ‘ {q10, 9=} (zések)

LA sa zasekol v stave {qio,q=}, ¢o je stav, v ktorom sa rozpoznava lexéma =.
LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatoéného stavu a vypocet
pokracuje so zvysSkom vstupu:
Symbol vo VP ‘ € ‘ b
Stav | {q0, a6} | {qia} (zdsek)

LA sa zasekol v stave {gq}, Co je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
identifikator. LA vyprazdni vyrovndvaciu pamét’ a ked'ze vstup bol cely pre-
¢itany, ¢innost’ lexikalneho analyzatora konci. Vidime, ze vstupny ret’azec bol
rozdeleny na lexémy nasledovnym sposobom:
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if | ] a | == | in | = b
if | medzera | identifikédtor | == | identifikator | = | identifikétor
3. Ret’azec A===B11
Symbol vo VP ‘ € ‘ A ‘
Stav | {q0, - a6} | {@ia} (zdsck) |

LA sa zasekol v stave {qq}, Co je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
identifikator. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného
stavu a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ = ‘ ==
Stav ‘ {q0; -, 96} ‘ {q10, 9=} ‘ {q==} (zdsek)

LA sa zasekol v stave {g-—}, ¢o je stav, v ktorom sa rozpozniva lexéma ==.
LA vyprézdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatoéného stavu a vypocet
pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ =
Stav ‘ {q0, -, 6} ‘ {q10, 9=} (zdsek)

LA sa zasekol v stave {qi0,q=}, Co je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma =.
LA vyprézdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného stavu a vypocet
pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ € ‘ B
Stav | {q0, - a6} | {qia} (zdsek)
LA sa zasekol v stave {qq}, Co je stav, v ktorom sa rozpozndva lexéma
identifikator. LA vyprazdni vyrovnavaciu pamét’, vrati sa do pociatocného
stavu a vypocet pokracuje so zvyskom vstupu:

Symbol vo VP ‘ €
Stav | {q0, .-, a6} (zdsck) |
LA sa zasekol, pretoze zo stavu {qo, ¢1, 42, 43, G4, G5, g6 } nie je v DKA definovany
prechod na symbol 1. V tomto pripade sa nepodari najst’ najblizsi predchadzajuici
akceptacny stav, takze to znamend, ze dochadza k tzv. lexikalnej chybe. Vidime,
ze vstupny ret’azec bol rozdeleny na lexémy nasledovnym sposobom:
A | ==]= B | 11
identifikator | == | = | identifikétor | Lexikdlna chyba
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Kapitola 7

Syntakticka analyza top-down

7.1 Konstrukcia LL(1) syntaktického analyzatora

Uloha &. 7.1.1 Je dan4 bezkontextové gramatika G = ({S, A, B}, {a,b,d}, P, S), ktorej
pravidla P su:

1. S — BAd
2. A—=0b
3. A—e¢
4. B—=a

5 B —¢

Zostrojte mnoziny PREDIC'T pre jednotlivé pravidld gramatiky, nédjdite rozkladovu
tabul’ku prislusného LL(1) syntaktického analyzatora a urcte, ¢iide o LL(1) gramatiku.

Riesenie:

Konstrukcia mnozin PREDICT a rozkladovej tabul'ky LL(1) sa vykonéva pre re-
dukovanu gramatiku. Ked'ze zadana gramatika je uz v redukovanom tvare, mozeme
pokracovat’ s konstrukciou mnozin PREDICT pre jednotlivé pravidla. Ak je dand
redukovand bezkontextova gramatika G = (N, T, P,S), potom mnozina PREDICT
pravidla A — a, A € N,a € (NUT)* je definované predpisom:

FIRST («) ak e ¢ FIRST (o),

PREDICT(A — o) = {(FIRST(Q) \{e})) UFOLLOW (A) ak e e FIRST («).

Pri konstrukcii mnozin PREDICT teda potrebujeme poznat’ mnoziny FIRST a
FOLLOW pre jednotlivé neterminaly gramatiky. V tomto pripade maju tieto mno-
ziny nasledovné hodnoty:

S A B
FIRST | {a,b,d} | {be} | {a,e}
FOLLOW | {e} {d} | {b,d}
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Mnoziny PREDICT pravidiel gramatiky teda urc¢ime nasledovnym sposobom:
1. PREDICT(S — BAd) = {a,b,d}, pretoze:

o FIRST(BAd) = {a,b,d}.

o Kedze ¢ ¢ FIRST(BAd), tak PREDICT(S — BAd) = FIRST(BAd) =
{a,b,d}.

2. PREDICT(A — b) = {b}, pretoze:

o FIRST(b) = {b}.
o Kedze ¢ ¢ FIRST(b), tak PREDICT(A — b) = FIRST(b) = {b}.

3. PREDICT(A — ¢) = {d}, pretoze:

o FIRST(e) = {¢e}.

o Kedze ¢ € FIRST(c), tak PREDICT(A — ¢) = (FIRST(¢) \ {e}) U
FOLLOW (A) = ) U FOLLOW (A) = FOLLOW (A) = {d}.

4. PREDICT (B — a) = {a}, pretoze:

e FIRST(a) ={a}.
o Kedze e ¢ FIRST (a), tak PREDICT(B — a) = FIRST (a) = {a}.

5. PREDICT(B — ¢) = {b,d}, pretoze:

e FIRST(e) = {e}.

e Kedze ¢ € FIRST(s), tak PREDICT(B — €) = (FIRST(c) \ {e}) U
FOLLOW (B) = ) U FOLLOW (B) = FOLLOW (B) = {b, d}.

Rozkladovi tabulku LL(1) syntaktického analyzdtora skonstruujeme podl'a mnozin
PREDICT nasledovnym sposobom:

Ak t € PREDICT(A — «), potom RT[A,t] obsahuje pravidlo A — «.
Na zaklade nami néjdenych mnozin PREDICT teda vieme povedat’, Ze:
1. PREDICT(S — BAd) = {a,b,d}

e Ked'ze a,b,d € PREDICT(S — BAd), tak v rozkladovej tabulke sa na
pozicidach RT'[S,al, RT[S,b], RT[S, d] bude nachddzat’ pravidlo S — BAd.

2. PREDICT(A — b) = {b}

e Kedze b € PREDICT(A — b), tak v rozkladovej tabul'ke sa na pozicii
RT[A,b] bude nachadzat’ pravidlo A — b.
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3. PREDICT(A — ¢) = {d}

o Kedze d € PREDICT(A — ¢), tak v rozkladovej tabul'ke sa na pozicii
RT[A, d] bude nachddzat’ pravidlo A — ¢.

4. PREDICT(B — a) = {a}

e Kedze a € PREDICT(B — a), tak v rozkladovej tabul’ke sa na pozicii
RT[B, a] bude nachddzat’ pravidlo B — a.

5. PREDICT(B — ¢) = {b,d}

o Ked'zeb,d € PREDICT (B — ¢), tak v rozkladovej tabul’ke sa na poziciach
RT[B,b], RT|B, d] bude nachadzat’ pravidlo B — ¢.

Vyslednd rozkladovd tabulka LL(1) analyzitora m& nasledovny tvar:
RT a b d €
S | S—BAd|S— BAd | S — BAd
A A—=D A—e
B B—a B —e¢ B — ¢

Gramatika je LL(1) gramatikou prave vtedy, ked’ sa v jej rozkladovej tabul'ke na ziadne;
pozicii nenachadza konflikt, teda kazda bunka rozkladovej tabul'ky obsahuje najviac
jedno pravidlo gramatiky. Ked'ze v nami zostrojenej rozkladovej tabul'ke sa v kazdej
bunke nachédza najviac jedno pravidlo, konstatujeme, ze zadand gramatika je LL(1)
gramatikou.

Uloha ¢&. 7.1.2 Je dand bezkontextovd gramatika G = ({S, A, C},{a,b}, P,S), ktorej
pravidla P su:

1. S —adb
2. A= Ca
3. C —aA
4. ¢ = aS

5 C —=b

Zostrojte mnoziny PREDIC'T pre jednotlivé pravidla gramatiky, nédjdite rozkladovi
tabul’ku prislusného LL(1) syntaktického analyzédtora a uréte, ¢iide o LL(1) gramatiku.

Riesenie:
Ked'ze gramatika je uz redukovana, mozeme pristupit’ k tvorbe mnozin PREDICT.
Mnoziny FIRST a FOLLOW pre neterminaly gramatiky:

S A C
FIRST {a} |{a,b} | {a,b}
FOLLOW | {e,a} | {a,b} | {a}
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Mnoziny PREDICT pravidiel gramatiky teda urc¢ime nasledovnym sposobom:
1. PREDICT(S — aAb) = {a}, pretoze:

o FIRST(aAb) = {a}.
o Kedze ¢ ¢ FIRST(aAb), tak PREDICT(S — aAb) = FIRST(aAb) =
{a}.

2. PREDICT(A — Ca) = {a, b}, pretoze:

e FIRST(Ca) = {a,b}.

o Kedze ¢ ¢ FIRST(Ca), tak PREDICT(A — Ca) = FIRST(Ca) =
{a,b}.

3. PREDICT(C — aA) = {a}, pretoze:

e FIRST(aA) = {a}.
o Kedze e ¢ FIRST(aA), tak PREDICT(C — aA) = FIRST (aA) = {a}.

4. PREDICT(C — aS) = {a}, pretoze:

e FIRST(aS) = {a}.
o Kedze = ¢ FIRST(aS), tak PREDICT(C — aS) = FIRST(aS) = {a}.

5. PREDICT(C — b) = {b}, pretoze:

o FIRST(b) = {b}.
o Ked'ze e ¢ FIRST(b), tak PREDICT(C — b) = FIRST(b) = {b}.

Na zaklade mnozin PREDICT skonstruujeme rozkladovi tabul'ku:
1. PREDICT(S — aAb) = {a}

o Ked'ze a € PREDICT(S — aAb), tak v rozkladovej tabul’ke sa na pozicii
RT([S, a] bude nachadzat’ pravidlo S — aAb.

2. PREDICT(A — Ca) = {a,b}

e Ked'ze a,b € PREDICT(A — Ca), tak v rozkladovej tabul’ke sa na pozi-
ciach RT[A, a], RT[A,b] bude nachadzat’ pravidlo A — Ca.

3. PREDICT(C — aA) = {a}

e Ked'ze a € PREDICT(C — aA), tak v rozkladovej tabul'ke sa na pozicii
RT[C, a] bude nachadzat’ pravidlo C' — aA.
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4. PREDICT(C = aS) = {a}

e Kedze a € PREDICT(C — aS), tak v rozkladovej tabul'ke sa na pozicii
RT[C, a] bude nachadzat’ pravidlo C' — aS.

5. PREDICT(C — b) = {b}

e Kedze b € PREDICT(C — b), tak v rozkladovej tabul'ke sa na pozicii
RT[C,b] bude nachadzat’ pravidlo C' — b.

Vysledna rozkladova tabulka LL(1)-syntaktického analyzatora ma nasledovny tvar:
RT a b €

S | S —adb
Al A—=Ca | A—Ca
C —=dA

C | C—=aS | C—b
Ked'ze v rozkladovej tabul'ke sa na pozicii RT[C, a] nachddza viac ako jedno pravidlo,
konkrétne dve pravidla C' — aA a C — a8, v rozkladovej tabul’ke je na tejto pozicii
tzv. konflikt a prislusnad gramatika nie je LL(1)-gramatikou.

Uloha & 7.1.3 Je dand bezkontextovd gramatika G = ({<prikazy>, <prikaz>,
<elseCast’>, <podmienka>}, {if, then, else, fi, pl,p2, cond}, P, <prikazy>), ktorej
pravidla P su:

1. <prikazy>—<prikaz><prikazy>

2. <prikazy>— ¢

<prikaz>— if <podmienka> then <prikazy><elseCast’> fi
<prikaz>— p1

<prikaz>— p2

<elseCast’>— else <prikazy>

N vk W

<elseCast'>— ¢
8. <podmienka>— cond

Zostrojte mnoziny PREDICT pre jednotlivé pravidla gramatiky, najdite rozkla-
dovi tabul'ku prislusného LL(1)-syntaktického analyzatora a urcte, ¢i ide o LL(1)-
gramatiku.

Riesenie:
Ked'ze gramatika je redukovand, mozeme pristupit’ k tvorbe mnozin PREDICT. Mno-
ziny FIRST a FOLLOW pre neterminaly gramatiky:

<prikazy> <prikaz> <podmienka> | <elseCast’>
FIRST | {e,if,pl,p2} {if,p1,p2} {cond} {€,else}
FOLLOW | {e,else,fi} | {e,if,else,fi,pl,p2} {then} {fi}
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Mnoziny PREDICT pravidiel gramatiky:
1. PREDICT (<prikazy>—<prikaz><prikazy>) = {if,p1,p2}, pretoze:

o FIRST(<prikaz><prikazy>) = {if,p1,p2}.

e Kedze ¢ ¢ FIRST (<prikaz><prikazy>), tak
PREDICT (<prikazy>—<prikaz><prikazy>) =
FIRST (<prikaz><prikazy>) = {if,p1,p2}.

2. PREDICT (<prikazy>— ¢) = {¢,else,fi}, pretoze:

e FIRST(e) = {e}.

o Kedze e € FIRST (¢), tak PREDICT (<prikazy>— ¢) =
(FIRST (¢) \ {e}) U FOLLOW (<prikazy>) =
) U FOLLOW (<prikazy>) = {¢,else,fi}.

3. PREDICT (<prikaz>— if <podmienka> then <prikazy><elseCast’> fi) =
{if}, pretoze:
e FIRST(if <podmienka> then <prikazy><elseCast’> fi) = {if}.

e Ked'ze ¢ ¢ FIRST(if <podmienka> then <prikazy><elseCast’ > fiv), tak
PREDICT (<prikaz>— if <podmienka> then <prikazy> <elseCast’>
fi) = FIRST(if <podmienka> then <prikazy><elseCast’> i) = {if}.

4. PREDICT (<prikaz>— pl1) = {p1}, pretoze:
e FIRST(p1) = {p1}.
o Kedze e ¢ FIRST (p1), tak PREDICT (<prikaz>— pl) = FIRST (p1) =
{p1}.
5. PREDICT (<prikaz>— p2) = {p2}, pretoze:
e FIRST(p2) = {p2}.
o Kedze e ¢ FIRST (p2), tak PREDICT (<prikaz>— p2) = FIRST (p2) =
{p2}.
6. PREDICT(<elseCast’>— else <prikazy>) = {else}, pretoze:
e FIRST(else <prikazy>) = {else}.

o Kedze e ¢ FIRST (else <prikazy>), tak
PREDICT (<elseCast’>— else <prikazy>) =
FIRST (else <prikazy>) = {else}.

7. PREDICT(<elseCast'>— ¢) = {fi}, pretoze:

o FIRST(e) = {¢c}.
o Ked'ze ¢ € FIRST (¢), tak PRED[C’T;(<elseCast’>—> g) =
(FIRST(¢) \ {e}) U FOLLOW (<elseCast’>) = {fi}.
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8. PREDICT(<podmienka>— cond) = {cond}, pretoze:

e FIRST(cond) = {cond}.
e Kedze ¢ ¢ FIRST(cond), tak PREDICT(<podmienka>— cond) =
FIRST(cond) = {cond}.

Na zaklade nami najdenych mnozin PREDICT skonstruujeme nasledovni rozkla-
dovu tabulku, v ktorej pre prehl'adnost’” uvadzame len poradové cisla pravidiel:

RT if | then | else | pl | p2 | cond | fi | ¢
<prikazy> 1 2 111 2 |2
<prikaz> 3 4 | 5
<elseCast’> 6 7
<podmienka> 8

Ked'ze v rozkladovej tabul'’ke sa na vsetkych poziciach nachadza najviac jedno pravidlo,
prislusna gramatika je LL(1)-gramatikou.

Uloha &. 7.1.4 Je dans bezkontextova gramatika G = ({S, A, B, C, D}, {b,c,d}, P, S),
ktorej pravidla P su:

1. S — AdDC
2. A—» BCD
3. B—D
4. B - bB
5. C —cD
6. C—D
7D —¢

Zostrojte mnoziny PREDICT pre jednotlivé pravidla gramatiky, najdite rozkla-
dovi tabul'ku prislusného LL(1)-syntaktického analyzatora a urcte, ¢i ide o LL(1)-
gramatiku.

Riesenie:

Ked'ze gramatika uz je redukovana, nemusime ju redukovat’ a moézeme pristupit’ k

tvorbe mnozin PREDICT. Mnoziny FIRST a FOLLOW pre neterminaly gramatiky

maju nasledovné hodnoty:

S A B C D
FIRST | {b,c,d} | {b,c,e} | {b,e} | {c,e} {e}

FOLLOW {e} {d} {c,d} | {e,d} | {e,¢,d}
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Mnoziny PREDICT pravidiel gramatiky:
1. PREDICT(S — AdDC) = {b, ¢, d}, pretoze:

o FIRST(AdDC) = {b,c,d}.

o Kedze ¢ ¢ FIRST(AdDC), tak PREDICT(S - AdDC) =
FIRST(AdDC) = {b,c, d}.

2. PREDICT(A — BCD) ={b,c,d}, pretoze:

e FIRST(BCD) = {&,b,c}.

o Kedze ¢ € FIRST(BCD), tak PREDICT(A — BCD) =
(FIRST(BCD)\ {e}) U FOLLOW (A) = {b,c¢} U FOLLOW (A) = {b,c} U
{d} = {b,c,d}.

3. PREDICT (B — D) = {c, d}, pretoze:

o FIRST(D) = {¢}.

o Kedze e € FIRST(D), tak PREDICT(B — D) =
(FIRST(D)\ {e}) U FOLLOW (B) = ) U FOLLOW (B) = {c, d}.

4. PREDICT (B — bB) = {b}, pretoze:

o FIRST(bB) = {b}.
o Ked'ze e ¢ FIRST(bB), tak PREDICT(B — bB) = FIRST(bB) = {b}.

5. PREDICT(C — ¢D) = {c}, pretoze:

e FIRST(cD) = {c}.
o Kedze e ¢ FIRST(cD), tak PREDICT(C — ¢D) = FIRST(¢D) = {c}.

6. PREDICT(C — D) = {e,d}, pretoze:

o FIRST(D) = {c}.

o Kedze ¢ € FIRST(D), tak PREDICT(C — D) =
(FIRST(D)\ {e}) U FOLLOW (C) = ) U FOLLOW (C) = {e, d}.

7. PREDICT(D — ¢) = {¢,c,d}, pretoze:

o FIRST(D) = {c}.

e Ked'ze ¢ € FIRST (), tak PREDICT(D — ¢) =
(FIRST(¢) \ {£}) U FOLLOW (D) = 0 U FOLLOW (D) = {, ¢, d}.
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Na zéklade nami ndjdenych mnozin PRE DICT skonstruujeme nasledovnu rozkladovi

tabul'ku:
RT b c d 15

S | S—= AdDC | S — AdDC | § — AdDC
A| A—-BCD | A—-BCD | A— BCD

B B —bB B—=D B—=D
C C —cD C—D C—D
D D — ¢ D — ¢ D — ¢

Ked'ze v rozkladovej tabul'’ke sa na vsetkych poziciach nachadza najviac jedno pravidlo,
prislusna gramatika je LL(1)-gramatikou.

Uloha ¢&. 7.1.5 Je dan4 bezkontextovd gramatika G = ({S, A, B}, {a,b,c}, P,S), ktorej
pravidla P su:

1. S—+ AB
2. 8§ —=cSc
3. A—aAb
4. A — ¢

5. B — aBa
6. B — bBb
7. B—c¢

Zostrojte mnoziny PREDICT pre jednotlivé pravidla gramatiky, najdite rozkla-
dovi tabul'ku prislusného LL(1)-syntaktického analyzatora a urcte, ¢i ide o LL(1)-
gramatiku.

Riesenie:

Ked'ze gramatika je redukovand, mozeme pristupit’ k tvorbe mnozin PREDICT. Mno-

ziny FIRST a FOLLOW pre neterminaly gramatiky:

S A B
FIRST | {a,b,c,c} {a,e} {a,b,e}

FOLLOW {e,c} {e,a,b,c} | {g,a,b,c}

Mnoziny PREDICT pravidiel gramatiky:
1. PREDICT(S — AB) = {a,b,c, e}, pretoze:

o FIRST(AB) = {a,b,e}.

o Kedze ¢ € FIRST(AB), tak PREDICT(S — AB) =
(FIRST(AB)\ {e}) UFOLLOW (S) = {a,b} U{e,c} ={a,b,c,e}.
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2.

PREDICT(S — ¢Sc) = {c}, pretoze:

e FIRST(cSc) ={c}.
o Kedze e ¢ FIRST (cSc), tak PREDICT(S — ¢Sc) = FIRST (¢cSc) = {c}.

PREDICT(A — aAb) = {a}, pretoze:

e FIRST(aAb) = {a}.

o Ked'ze ¢ ¢ FIRST(aAb), tak PREDICT(A — aAb) = FIRST(aAb) =
{a}.

. PREDICT(A — ¢) = {¢,a,b, c}, pretoze:

o FIRST () = {¢c}.
o Kedze e € FIRST (¢), tak PREDICT(A — ¢) =
(FIRST () \ {e}) UFOLLOW (A) =0 U FOLLOW (A) = {¢,a,b, c}.
PREDICT (B — aBa) = {a}, pretoze:

e FIRST(aBa) = {a}.
e Kedze ¢ ¢ FIRST (aBa), tak PREDICT(B — aBa) = FIRST (aBa) =
{a}.
PREDICT(B — bBb) = {b}, pretoze:

o FIRST(bBb) = {b}.
o Kedze ¢ ¢ FIRST(bBb), tak PREDICT(B — bBb) = FIRST(bBb) =
{b}.
PREDICT(B — ¢) = {¢,a,b, c}, pretoze:

o FIRST(e) = {¢c}.

e Kedze ¢ € FIRST(s), tak PREDICT(B — ¢) = (FIRST(c) \ {e}) U
FOLLOW (B) = # U FOLLOW (B) = {z,a,b, c}.

Na zéklade nami ndjdenych mnozin PREDICT skonstruujeme nasledovni rozkladovi
tabul'ku, v ktorej uvadzame len poradové cisla pravidiel:

RT | a b c |e
S 1 1 1121
A 34| 4 4 |4
B |5767| 7 |7

Kedze v rozkladovej tabulke existuju konflikty, konkrétne mna pozicidch
RT[S,c], RT[A,a], RTB,al, RT[B,b], zadana gramatika nie je LL(1)-gramatikou.
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7.2 Syntaktickd analyza pomocou LL(1)-syntaktickych

analyzatorov

Uloha ¢&. 7.2.1 Je dané bezkontextova gramatika G = ({S, A, B}, {a,b,d}, P, S), ktorej

pravidla P su:

1. S— BAd

2. A—=b
3. A—>¢
4. B — a

5 B —¢

Pomocou LL(1)-syntaktického analyzétora zistite, ¢i maji nasledovné ret’azce v uve-
denej gramatike derivaciu. Ak derivécia ret’azca existuje, zistite, ako vyzerd Pava de-

rivacia prislusného ret’azca:

1. abd
2. aad
3. ba
4. ab

Riesenie:

Ked'ze o danej gramatike sme v tlohe ¢. 7.1.1 zistili, Ze ide o LL(1)-gramatiku, existuje
pre niu prislusny LL(1)-syntakticky analyzator, ktorého rozkladova tabul'ka ma tvar:

RT a b d €
S | S—BAd|S— BAd | S — BAd
A A—=b A—e
B B —a B —e¢ B—e¢

LL(1)-syntakticky analyzator mé formu $pecifického zasobnikového automatu, ktorého
vstupom je ret’azec, o ktorom chceme zistit’, ¢i ma derivaciu a ktorého pociatoénym
zasobnikovym symbolom je pociatoény netermindl gramatiky S. Nasledne syntakticky
analyzator opakuje nasledovné ¢innosti:

e Ak je na vrchu zasobnika terminalny symbol vykona sa operacia porovnanie. Ak

sa terminal na vrchu zédsobnika zhoduje s aktualne ¢itanym vstupnym symbolom,
terminal zo zasobnika sa odstrani, vstupny symbol sa oznaci za precitany a v
d’alsom kroku sa pracuje s nasledovnym vstupnym symbolom. Ak sa terminal na
vrchu zasobnika nezhoduje s aktudlne ¢itanym vstupnym symbolom, znamena to
syntaktickd chybu a vstupny ret’azec nema v uvedenej gramatike derivaciu.
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e Ak je na vrchu zasobnika neterminalny symbol, povedzme A, vykond sa operacia
expanzia. Na zdklade aktudlneho vstupného symbolu, povedzme ¢, sa vykona
expanzia podl'a toho pravidla, ktoré sa nachadza v rozkladovej tabul'’ke na pozicii
RT[A,t]. Pri tejto expanzii sa odstrani zo zasobnika netermindl A a nahradi sa
prislusnou pravou stranou podl'a expandovaného pravidla tak, ze prvy symbol
pravej strany bude navrchu zasobnika. Pri expanzii sa vstupny symbol neoznaci
za precitany, t. j. aj v d’alSom kroku zostéava aktualnym vstupnym symbolom.

e Ak sa v rozkladovej tabulke na pozicii RT[A,t| ziadne pravidlo nenachéidza,
signalizuje to syntaktickdi chybu a vstupny ret’azec nema v uvedenej gramatike
derivéciu.

e Ak sa vyprazdni cely zasobnik, avsak na vstupe zostali este neprecitané vstupné
symboly, signalizuje to syntaktickd chybu a vstupny ret’azec nema v uvedenej
gramatike derivéaciu.

e Ak vypocet syntaktického analyzatora dospeje do situacie, v ktorej bol vstup
cely precitany a zasobnik cely vyprazdneny, signalizuje to akceptaciu vstupného
ret’azca, teda ze dany ret’azec ma v gramatike derivaciu.

e Postupnost’ pravidiel pouzitych na jednotlivé expanzie potom zaroven udava po-
stupnost’ pravidiel, ktoré tvoria Pavi derivaciu vstupného ret’azca.

1. Syntaktickd analyza ret’azca abd:

Vypocet znazornime tak, ze uvedieme este nespracovani cast’ vstupného ret’azca,
pricom v danom momente vidi syntakticky analyzator prvy nespracovany symbol
zlava. Obsah zasobnika uvedieme sklopeny dol’ava, kde prvy symbol zlava je
zaroven symbol navrchu zasobnika.

Zvysok vstupu Zasobnik _] Akcia

abd S | Expanzia, S — BAd

abd BAd | Expanzia, B — a

abd aAd Porovnanie

bd Ad | Expanzia, A — b

bd bd Porovnanie
Porovnanie

€ € Akceptécia

Ked'ze vypocet syntaktického analyzatora dospel do situacie, v ktorej bol vstup
cely precitany a zasobnik cely vypréazdneny, ret’azec abd ma v uvedenej gramatike
derivaciu. Lava derivacia tohto ret’azca vznikne postupnou aplikaciou pravidiel

S BAd, B —a, A —b.
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2. Syntakticka analyza ret’azca aad:

Zvysok vstupu Zasobnik _] Akcia

aad S | Expanzia, S — BAd
aad BAd | Expanzia, B — a
aad aAd Porovnanie

ad Ad | Syntakticka chyba

Vznikla situécia, v ktorej je potrebné expandovat’ neterminal A, pricom na vstupe
sa nachddza termindl a. V rozkladovej tabul’ke sa vSak na pozicii RT[A, a] nena-
chadza ziadne pravidlo. Znamena to teda, ze ret’azec aad nema v danej gramatike
derivéaciu a doslo k syntaktickej chybe.

3. Syntakticka analyza ret’azca ba:

Zvysok vstupu Zasobnik _] Akcia

ba S | Expanzia, S — BAd
ba BAd | Expanzia, B — ¢
ba Ad | Expanzia, A — b
ba bd Porovnanie

a d | Syntakticka chyba

Vznikla situacia, v ktorej je na vrchu zasobnika terminalny symbol. V takom
pripade sa ma vykonat’ operacia porovnanie, ktora je tispesnd, ak sa termindl
na vrchu zasobnika zhoduje so vstupnym symbolom. Avsak vidime, ze na vrchu
zasobnika je terminal d a na vstupe symbol a. Znamena to teda, ze ret’azec ba
nema v danej gramatike derivaciu a doslo k syntaktickej chybe.

4. Syntakticka analyza ret’azca ab:

Zvysok vstupu Zdasobnik _] Akcia
ab S | Expanzia, S — BAd
ab BAd | Expanzia, B — a
ab aAd Porovnanie
b Ad | Expanzia, A —b
b bd Porovnanie

d | Syntakticka chyba

Zmovu vznikla situacia, v ktorej by sa mala vykonat’ operacia porovnanie, ked'ze
na vrchu zasobnika je terminalny symbol. AvSak v tomto momente bol uz vstup
cely precitany, takze nie je mozné porovnat’ termindlny symbol zo zasobnika so
ziadnym vstupnym symbolom. Znamena to teda, Ze ret’azec ab nema v danej
gramatike derivaciu a doslo k syntaktickej chybe. Vsimnite si teda, ze precitanie
celého vstupu je len nutnou podmienkou akceptacie a plati, ze pre akceptaciu
vstupu je v LL(1)-syntaktickej analyze potrebné zaroven vyprazdnit’ cely zdsob-
nik, ¢o v tomto pripade nie je mozné.
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Uloha &. 7.2.2 Je dand bezkontextovéa gramatika G = ({S, A, B,C,D},{b,c,d}, P,S),
ktorej pravidla P su:

1. S— AdDC
A— BCD
B—D
B — bB
C —cD
¢ —D

S S

7. D—¢

Pomocou LL(1)-syntaktického analyzétora zistite, ¢i maji nasledovné ret’azce v uve-
denej gramatike derivaciu. Ak derivacia ret’azca existuje, zistite, ako vyzera Pava de-
rivacia prislusného ret’azca:

1. ed

2. dd
Riesenie:
Ked'ze o danej gramatike sme v tlohe ¢. 7.1.4 zistili, ze ide o LL(1)-gramatiku, existuje
pre nu prislusny LL(1)-syntakticky analyzator, ktorého rozkladova tabul’ka m4 tvar:

RT b c d €

S | S—=AdDC | S — AdDC | S — AdDC

A|A—-BCD | A—-BCD | A— BCD

B B — bB B— D B— D

C C —cD C—D C—D

D D — ¢ D — ¢ D — ¢

1. Syntaktickd analyza ret’azca cd:

Zvysok vstupu Zasobnik _] Akcia
cd S | Expanzia, S — AdDC
cd AdDC' | Expanzia, A — BCD
cd BCDdDC Expanzia, B — D
cd DCDdDC Expanzia, D — ¢
cd CDdDC Expanzia, C' — ¢D
cd cDDdDC Porovnanie

d DDdADC Expanzia, D — ¢
d DdDC Expanzia, D — ¢
d dDC Porovnanie
€
€
€
€

DC Expanzia, D — ¢
C Expanzia, C' — D
D Expanzia, D — ¢

€ Akceptacia
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Ked'ze vypocet syntaktického analyzatora dospel do situacie, v ktorej bol vstup
cely precitany a zasobnik cely vyprazdneny, ret’azec cd ma v uvedenej gramatike
derivaciu. Lava derivacia tohto ret’azca vznikne postupnou aplikaciou pravidiel
pouzitych na expanzie.

Pocas vypoctu sme na expanzie pouzili pravidld, ktoré su v rozkladovej tabul'ke
na pozicidch RT[C,¢|, RT[D,¢|. Len pripominame, Ze v tomto pripade oznacuje
e situaciu, v ktorej je cely vstup precitany, teda tieto pravidld si na expanziu
pouzitel'né len v pripade, ze bol vstup cely precitany!

Na zéklade syntaktickej analyzy sme zistili, ze l'avi derivaciu ret’azca cd dosta-
neme postupnou aplikdciou tych pravidiel, ktoré LL(1)-syntakticky analyzator
pouzil pri expanziach, vzdy na prvy neterminal zl'ava:

S =, AdDC =, BCDdDC =, DCDdDC =; CDdDC = cDDdDC =,
=; cDdDC = cdDC = cdC = ¢dD = cd

2. Syntaktickd analyza ret’azca dd:

Zvysok vstupu Zasobnik _] Akcia

dd S | Expanzia, S — AdDC
dd AdDC' | Expanzia, A — BCD
dd BCDdADC Expanzia, B — D
dd DCDdDC Expanzia, D — ¢
dd CDdDC Expanzia, C' — D
dd DDdADC Expanzia, D — ¢
dd DdDC Expanzia, D — ¢
dd dDC Porovnanie

d DC Expanzia, D — ¢

d C Expanzia, C' — D
d D Expanzia, D — ¢

d € Syntakticka chyba

Ked'ze vypocet syntaktického analyzatora dospel do situacie, v ktorej bol obsah
zasobnika vyprazdneny, avsak na vstupe zostali nespracované symboly, dochadza
k syntaktickej chybe a ret’azec dd teda nema v uvedenej gramatike derivaciu.
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Kapitola 8

Syntakticka analyza bottom-up

8.1 Konstrukcia LR(0)-syntaktického analyzatora

Uloha &. 8.1.1 Je dand bezkontextovd gramatika G = ({S, A, B}, {a,b,c}, P,S), ktorej
pravidla P su:

1. S —aSb
2. 9—-A
3. A—ab
4. A— B
5. B—=c¢

Pre uvedenu gramatiku zostrojte LR(0)-automat a tabulky ACTION a GOTO. Urcte,
¢i ide o LR(0)-gramatiku.

Riesenie:

Zostrojenie LR(0)-automatu za¢neme tym, ze do gramatiky priddme novy pociatocny
netermindl S” a do gramatiky pridame pravidlo S” — S, kde S je povodny pociatocny
neterminal gramatiky:.

Nésledne zostrojime jednotlivé stavy LR(0)-automatu, spolu s prislusnymi LR(0)-
polozkami.

1. Pociatoény stav LR(0)-automatu, sq:

e Pociatocny stav LR(0)-automatu, oznac¢ime ho s, vznikne ako uzédver mno-
ziny LR(0)-poloziek pre polozku v tvare S” — eS| t. j. pocitame vysledok
operécie CLOSUREO({S" — eS}).
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e Pri pocitani uzaveru mnoziny LR(0)-poloziek postupujeme nasledovne:
(a) Ak je v mnozine poloziek polozka tvaru B — « e A, kde A je neter-
minal, do mnoziny pridame vsetky (chybajice) polozky tvaru A — e~,
kde A — v € P, teda do mnoziny pridame vSetky pravidla, ktorych

I'avi stranu tvori neterminal A, pricom na zaciatok pravej strany dame
symbol e.

(b) Postup opakujeme, pokial’ ndam pribidaji nové polozky.

e V pripade polozky S’ — S priddme do mnoziny vsetky chybajice polozky,
ktoré vzniknu zo vSetkych pravidiel, ktoré majui na I'avej strane netermindl
S, pricom symbol e dame na zaciatok pravej strany, t. j. pridame polozky:

- S — eaSh
- S —eA

e Ked'ze sme pridali polozku S — e A, teda taku, kde je za symbolom e neter-
minal, v tomto pripade A, priddme do mnoziny vSetky chybajice polozky,
ktoré vzniknu zo vSetkych pravidiel, ktoré majui na I'avej strane neterminal
A, pricom symbol e dame na zaciatok pravej strany, t. j. pridame polozky:

- A — eab
- A— eB

e Ked'ze sme pridali polozku A — e B, teda taku, kde je za symbolom e neter-
minal, v tomto pripade B, priddme do mnoziny vSetky chybajice polozky,
ktoré vzniknu zo vSetkych pravidiel, ktoré majui na I'avej strane netermindl
B, pricom symbol e dame na zaciatok pravej strany, t. j. priddme polozku:

- B — ec
e Ked'Ze nam uz nepribudla nova polozka, v ktorej by za symbolom e bol
neterminal, vysledny uzaver LR(0)-polozky S” — S je mnozina:
-5 = eS
-5 — eaSh
- S —eA
— A — eab
- A—eB
- B — ec

e Tato mnozina tvori pociatoény stav s, v hl'adanom LR(0)-automate.

e 7 tohto stavu budi néasledne v LR(0)-automate viest’ prechody na tie sym-
boly gramatiky, ktoré v prislusnych polozkach stoja za symbolom e. Prechod
bude viest’ do stavu, ktory vznikne ako uzaver mnoziny poloziek, v ktorych
presunieme symbol e za ten symbol gramatiky, na ktory vedieme prechod:

— Prechod na symbol S pre polozku S” — 5 do stavu s; daného uzaverom
s1 = CLOSUREO({S" — Se}).
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8.1. KONSTRUKCIA LR(0)-SYNTAKTICKEHO ANALYZATORA

— Prechod na symbol a pre polozky S — eaSb, A — eab do stavu s,
daného uzdverom s, = CLOSUREO({S — a ® Sb, A — a e b}).

— Prechod na symbol A pre polozku S — e A do stavu s3 daného uzaverom
$3 = CLOSUREO({S — Ae}).

— Prechod na symbol B pre polozku A — B do stavu s4 daného uzaverom
s4 = CLOSUREO({A — Be}).

— Prechod na symbol ¢ pre polozku B — ec do stavu s; daného uzaverom
s5 = CLOSUREQ({B — ce}).

2. Stav s; = CLOSUREO({S" — Se}):

V pripade poéitania uzdveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku S — Se
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachddza netermindl
gramatiky:.

V takom pripade plati, Ze stav s; je tvoreny len polozkou S’ — Se.

Ked'ze v tomto stave neexistuje polozka, ktora by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu nebudu viest’ ziadne prechody.

3. Stav sy = CLOSUREO({S — a ® Sb, A — a e b}):

Na zéklade polozky S — a e Sb priddme do mnoziny poloziek, ktora bude
tvorit’ stav s, polozky S — eaSbh, S — eA.

Na zdklade polozky A — a @ b do mnoziny nepridame ziadne nové polozky,
pretoze za symbolom e stoji v polozke termindlny symbol.

Ked'ze sme do mnoziny pridali polozku S — eA, kde sa za symbolom e
nachadza netermindl A, priddme do mnoziny polozky A — eab, A — eB.

Ked'ze sme do mnoziny pridali polozku A — eB, kde sa za symbolom e
nachadza netermindl B, priddme do mnoziny polozku B — ec.

Vysledny uzéver CLOSUREO({S — a @ Sb, A — a e b}) je teda tvoreny mno-
zinou poloziek:

- S —aeSh

- A—aeb

-5 — eaSh

- S > eA

- A — eab

- A—eB

- B — ec
Z tohto stavu budu nasledne v LR(0)-automate viest’ prechody na tie sym-
boly gramatiky, ktoré v prislusnych polozkach stoja za symbolom e. Prechod

bude viest’ do stavu, ktory vznikne ako uzaver mnoziny poloziek, v ktorych
presunieme symbol e za ten symbol gramatiky, na ktory vedieme prechod.

175



8.1. KONSTRUKCIA LR(0)-SYNTAKTICKEHO ANALYZATORA

Samozrejme, ak v LR(0)-automate uz existuje stav, ktory by obsahoval ti
isti mnozinu poloziek, tak potom prechod vedieme do uz existujiceho stavu.

— Prechod na symbol S pre polozku S — a e Sb do nového stavu, oznacme
ho sg, daného uzaverom sg = CLOSUREOQ({S — aS e b}).

— Prechod na symbol b pre polozku A — a e b do nového stavu, oznacme
ho s7, daného uzdverom s; = CLOSUREO({A — abe}).

— Prechod na symbol a pre polozky S — eaSb, A — eab do stavu daného
uzaverom CLOSUREO({S — a e Sb, A — a e b}). Takyto stav uz vsak
mame, vznikol pri vytvarani prechodov zo stavu sy, je oznaceny ako
s9. Preto z aktualne vySetrovaného stavu, so, bude pre symbol a viest’
sluéka do stavu ss.

— Prechod na symbol A pre polozku S — eA do stavu daného uzave-
rom CLOSUREQ({S — Ae}). Takyto stav nam uz vznikol pri vytvarani
prechodov zo stavu sg, oznacili sme ho s3. Preto bude v tomto pripade
prechod zo stavu s, na symbol A do stavu ss.

— Prechod na symbol B pre polozku A — eB do stavu daného uzave-
rom CLOSUREO({A — Be}). Takyto stav ndm uz vznikol pri vytvarani
prechodov zo stavu sg, oznacili sme ho s4. Preto bude v tomto pripade
prechod zo stavu s, na symbol B do stavu sy.

— Prechod na symbol ¢ pre polozku B — ec do stavu daného uzaverom
CLOSUREO({B — ce}). Takyto stav ndm uz vznikol pri vytvarani pre-
chodov zo stavu sg, oznacili sme ho s5. Preto bude v tomto pripade
prechod zo stavu s, na symbol ¢ do stavu ss.

4. Stav s3 = CLOSUREO({S — Ae}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktord obsahuje len polozku S — Ae
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachddza netermindl
gramatiky:.

e V takom pripade plati, ze stav s3 je tvoreny len polozkou S — Ae.
e Ked'ze v tomto stave neexistuje polozka, ktora by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu s; nebudu viest’” Ziadne prechody.

5. Stav s, = CLOSUREO({A — Be}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku A — Be
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachddza netermindl
gramatiky:.

e V takom pripade plati, ze stav s4 je tvoreny len polozkou A — Be.

e Ked'Zze v tomto stave neexistuje polozka, ktora by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu s4 nebudu viest’ ziadne prechody.
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6. Stav s; = CLOSUREO({B — ce}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktoréa obsahuje len polozku B — ce
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachddza netermindl
gramatiky:.

e V takom pripade plati, Ze stav s5 je tvoreny len polozkou B — ce.
e Ked'Zze v tomto stave neexistuje polozka, ktora by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu s; nebudu viest’ ziadne prechody.

7. Stav sg = CLOSUREO({S — aS e b}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku S — aSeb
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachddza neterminél
gramatiky:.

e V takom pripade plati, ze stav sg je tvoreny len polozkou S — aS e b.

e 7 tohto stavu budu nasledne v LR(0)-automate viest’ prechody na tie sym-
boly gramatiky, ktoré v prislusnych polozkach stoja za symbolom e. Prechod
bude viest’ do stavu, ktory vznikne ako uzaver mnoziny poloziek, v ktorych
presunieme symbol e za ten symbol gramatiky, na ktory vedieme prechod.
Samozrejme, ak v LR(0)-automate uz existuje stav, ktory by obsahoval ti
isti mnozinu poloziek, tak potom prechod vedieme do uz existujiceho stavu.

— Prechod na symbol b pre polozku S — a.S eb do nového stavu, oznacme
ho sg, daného uzdverom sg = CLOSUREO({S — aSbe}).
8. Stav s; = CLOSUREO({A — abe}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku A — abe
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachddza netermindl
gramatiky:.

e V takom pripade plati, ze stav s; je tvoreny len polozkou A — abe.
e Ked'Ze v tomto stave neexistuje polozka, ktorda by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu s; nebudu viest’ ziadne prechody.

9. Stav sg = CLOSUREO({S — aSbe}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku S — aSbe
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachddza netermindl
gramatiky:.

e V takom pripade plati, ze stav sg je tvoreny len polozkou S — aSbe.

e KedZze v tomto stave neexistuje polozka, ktora by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu ss nebudu viest’ Ziadne prechody.
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S1 S6 S8
5 S — Se S —aSeb S — aSbhe
3
52 S7
S0 S—aeSh A — abe
S — oS A—=>aeb —%
S — eaSh S — eaSh
S — eA S — eA
A — eab A — eab >CL
A— eB A— eB
B — ec B — ec
A A
53
B S — Ae B
Sy ¢
c A — Be
S5
B — ce

Obr. 8.1: LR(0)-automat ku gramatike z lohy 8.1.1

10. Ked'ze sme vysetrili vietky stavy, ktoré pocas konstrukcie LR(0)-automatu po-
stupne vznikli, dostdvame vysledny LR(0)-automat, ktory je zndzorneny na ob-
razku 8.1.

Tabulky ACTION a GOTO zostrojime na zaklade LR(0)-automatu nasledovnym
sposobom:

e Tabulka ACTION — ide o tabulku akcii, ktoré vykonava LR(0)-syntakticky
analyzator v zavislosti na tom, aky stavovy symbol sa nachddza na vrchu jeho
zasobnika. Tuto tabul'ku zostrojime v pripade LR(0)-syntaktického analyzétora
pre jednotlivé stavy LR(0)-automatu nasledovnym sposobom:

— Ak stav s obsahuje aspon 1 polozku, v ktorej sa za symbolom e nachadza
termindlny symbol, bude sa v tabulke ACTION na pozicii ACTION]s]
nachadzat’ akcia Presun, teda je signalizovany presun terminalneho symbolu
do zasobnika.

— Ak stav s obsahuje polozku v tvare A — «e, t. j. symbol e sa nachadza na
konci nejakého pravidla gramatiky, vo vSeobecnosti A — «, bude sa v ta-
bulke ACTION na pozicii ACTION][s| nachddzat’ akcia Redukcia A — «,
teda je signalizovand redukcia podl'a pravidla A — a.
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— Ak stav s obsahuje polozku S" — Se, bude sa v tabul’ke ACTION na pozicii
ACTION s] nachadzat’ akcia Akceptacia.

e Tabulka GOTO — ide o prechodovi tabul'ku LR(0)-automatu, t. j. zachytdva
prechody z jednotlivych stavov na jednotlivé symboly gramatiky:.

Tabul'ka ACTION:

e V stave sy je signalizovany presun, pretoze obsahuje polozky S — eaSbh,
A — eab, B — ec, v ktorych je za symbolom e terminél.

V stave s; je signalizovand akceptécia, pretoze obsahuje polozku S" — Se.

V stave s, je signalizovany presun, pretoze obsahuje polozky A — a e b,
S — eaSh, A — eab, B — ec, v ktorych je za symbolom e terminal.

V stave s3 je signalizovana redukcia podl'a pravidla S — A, pretoze obsahuje
polozku S — Ae.

V stave s, je signalizovana redukcia podla pravidla A — B, pretoze obsahuje
polozku A — Be.

V stave sj je signalizovand redukcia podl'a pravidla B — ¢, pretoze obsahuje
polozku B — ce.

V stave sg je signalizovany presun, pretoze obsahuje polozku S — a.S e b, v ktorej
je za symbolom e terminal.

V stave s; je signalizovand redukcia podla pravidla A — ab, pretoze obsahuje
polozku A — abe.

V stave sg je signalizovana redukcia podl'a pravidla S — aSb, pretoze obsahuje
polozku S — aSbhe.

ACTION | sg | 81| 82| S3 | Sa | S5 | S¢ | S7 | Sg
P|A|P|R2|R4|R5|P | R3|R1

Tabul'ka 8.1: Tabul'ka ACTION LR(0)-analyzatora pre gramatiku z lohy 8.1.1

Tabul'ka GOTO:
e V LR(0)-automate vedi nasledovné prechody zo stavu so:

— na symbol S do stavu s, teda v GOTO tabulke GOTO][sg, S] = s1.
— na symbol a do stavu sy, teda v GOTO tabulke GOTO|sg, a] = ss.

na symbol A do stavu s3, teda v GOTO tabulke GOTO[sg, A] = s3.
na symbol B do stavu sy, teda v GOTO tabulke GOTO|sy, B] = s4.

179



8.1. KONSTRUKCIA LR(0)-SYNTAKTICKEHO ANALYZATORA

na symbol ¢ do stavu ss, teda v GOTO tabulke GOTOlsq, c¢| = ss.

e V LR(0)-automate nevedu ziadne prechody zo stavu sq, preto si v GOTO ta-
bul’ke vSetky bunky pre stav s; prazdne.

e V LR(0)-automate vedi nasledovné prechody zo stavu so:

na symbol a do stavu so, teda v GOTO tabulke GOTO[sy, a] = ss.
na symbol A do stavu sz, teda v GOTO tabulke GOT'O[sy, A] = s3.
na symbol B do stavu sy, teda v GOTO tabulke GOTOlsy, B] = s4.
na symbol ¢ do stavu sz, teda v GOTO tabulke GOTO[ss, c| = ss.
na symbol S do stavu sg, teda v GOTO tabulke GOTO[sy, S] = s¢.
na symbol b do stavu sz, teda v GOTO tabulke GOTO[sq,b] = s7.

V LR(0)-automate nevedui ziadne prechody zo stavu sz, preto si v GOTO ta-

bul’ke vSetky bunky pre stav s3 prazdne.

V LR(0)-automate nevedui ziadne prechody zo stavu sy, preto si v GOTO ta-

bul’ke vsetky bunky pre stav s4 prazdne.

V LR(0)-automate nevedi ziadne prechody zo stavu ss, preto si v GOTO ta-

bul’ke vsetky bunky pre stav s5 prazdne.

V LR(0)-automate vedi nasledovné prechody zo stavu sg:

na symbol b do stavu sg, teda v GOTO tabul'ke GOTO|sg, b] = ss.

V LR(0)-automate nevedi ziadne prechody zo stavu sz, preto si v GOTO ta-

bul’ke vSetky bunky pre stav s; prazdne.

V LR(0)-automate nevedui ziadne prechody zo stavu sg, preto si v GOTO ta-

bul’ke vSetky bunky pre stav sg prazdne.

GOTO S0 | S1 | S2 | S3 | S4 | S5 | Sg | S7 | S8

a S9 S9

b S7 Sg

C S5 Sy

S/

S S1 S6

A S3 S3

B Sq S4

Tabulka 8.2: Tabulka GOTO LR(0)-analyzédtora pre gramatiku z dlohy 8.1.1
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Pri urceni, ¢ je zadand gramatika LR(0)-gramatikou vychddzame z toho, ¢i prislusnd
tabulka ACTION obsahuje konflikty alebo nie. V principe moze tabulka ACTION
obsahovat’ 2 typy konfliktov:

e Presun/redukcia — ak sa v tej istej bunke tabul’ky ACTION sucasne nachadzaji
aj akcia presun, aj akcia redukcia podl'a nejakého pravidla.

e Redukcia/redukcia — ak sa v tej istej bunke tabul'ky ACTION sucasne nacha-
dzaju aspon 2 rozne redukcie, t. j. redukcie podl'a roznych pravidiel.

Ked'ze v tabul'ke ACTION, ktori sme zostrojili, sa nenachadza konflikt, t. j. v kazde;
bunke je signalizovana najviac jedna akcia, zadand gramatika je LR(0)-gramatikou.

Uloha &. 8.1.2 Je dand bezkontextovd gramatika G = ({S, A}, {a,b,c}, P, S), ktorej
pravidla P su:

1. S— Aa
2.9=0

3. A— cAbA
4. A—a

Pre uvedeni gramatiku zostrojte LR(0)-automat a tabul'ky ACTION a GOTO. Urcte,
¢i ide o LR(0)-gramatiku.

Riesenie:

Zostrojenie LR(0)-automatu za¢neme tym, ze do gramatiky priddme novy pociatocny
netermindl S’ a do gramatiky pridame pravidlo S” — S, kde S je pévodny pociatocny
neterminal gramatiky:.

Nésledne zostrojime jednotlivé stavy LR(0)-automatu, spolu s prislusnymi LR(0)-
polozkami.

1. Pociatoény stav LR(0)-automatu, sq:

e Pociatoény stav LR(0)-automatu sy vznikne ako uzdver mmoziny LR(0)-
poloziek pre polozku v tvare S’ — S, t. j. pocitame vysledok opericie
CLOSUREQ({S” — oS}).

e Na zaklade polozky S’ — eS priddame do mnoziny polozky S — eAa,
S — eb.

o Ked'ze sme do mnoziny pridali polozku S — eAa, kde sa za symbolom e
nachadza neterminal A, priddme do mnoziny polozky A — ecAbA, A — ea.
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e Ked'Zze uz nepribudli polozky, v ktorych by za symbolom e bol neterminal,
vysledny uzaver LR(0)-polozky S — &S je mnozina:
- S = oS
S — eAa
- S —eb
— A — ecAbA
- A— eq

e Této mnozina tvori pociatoény stav sy v h'adanom LR(0)-automate.

e 7 tohto stavu budi néasledne v LR(0)-automate viest’ prechody na tie sym-
boly gramatiky, ktoré v prislusnych polozkach stoja za symbolom e. Prechod
bude viest’ do stavu, ktory vznikne ako uzaver mnoziny poloziek, v ktorych
presunieme symbol e za ten symbol gramatiky, na ktory vedieme prechod:

— Prechod na symbol A pre polozku S — eAa do stavu s; daného uzave-
rom s; = CLOSUREO({S — A ea}).

— Prechod na symbol S pre polozku S” — 5 do stavu sy daného uzaverom
Sy = CLOSUREQ({S’ — Se}).

— Prechod na symbol ¢ pre polozku A — ecAbA do stavu sz daného
uzaverom s3 = CLOSUREO({A — c e ADA}).

— Prechod na symbol b pre polozku S — eb do stavu s4 daného uzaverom
54 = CLOSUREQ({S — be}).

— Prechod na symbol a pre polozku A — ea do stavu s5 daného uzaverom
S5 = CLOSUREO({A — ae}).

2. Stav s; = CLOSUREO({S — A ea}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku S — Aea
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachddza netermindl
gramatiky:.

e V takom pripade plati, ze stav s; je tvoreny len polozkou S — A e a.
e 7 tohto stavu bude nasledne v LR(0)-automate viest’ prechod:
— Prechod na symbol a pre polozku S — A e a do stavu sg dané¢ho uzave-
rom sg = CLOSUREQ({S — Aas}).
3. Stav s; = CLOSUREO({S" — Se}):

e V pripade pocitania uzdveru mnoziny, ktord obsahuje len polozku S’ — Se
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachadza neterminal
gramatiky:.

e V takom pripade plati, Ze stav sy je tvoreny len polozkou S’ — Se.

e Ked'Zze v tomto stave neexistuje polozka, ktora by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu nebudu viest’ Ziadne prechody.
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4. Stav s3 = CLOSUREO({A — ce AbA}):

e Na zdklade polozky A — c e AbA pridame do mnoziny poloziek, ktora bude
tvorit’ stav s3, polozky A — ecAbA, A — ea.
e Ked'ze v pridanych polozkach za symbolom e nestoji neterminal, d’alSie
polozky uz nepriddame a stav s3 bude tvoreny polozkami:
- A— ce AbA
— A — ecAbA
- A— ea

e 7 tohto stavu budi nasledne v LR(0)-automate viest’ nasledovné prechody:

— Prechod na symbol A pre polozku A — c e AbA do stavu s; daného
uzaverom sy = CLOSUREO({A — cA e bA}).

— Prechod na symbol ¢ pre polozku A — ecAbA do stavu daného uzave-
rom CLOSUREO({A — c e AbA}). Takyto stav sme uz vytvorili, je nim
stav s3, teda v stave s3 bude slucka na symbol c.

— Prechod na symbol a pre polozku A — ea do stavu daného uzaverom
CLOSUREO({A — ae}). Takyto stav sme uz vytvorili, je nim stav ss, teda
zo stavu sz bude viest’ prechod na symbol a do stavu ss.

5. Stav s, = CLOSUREO({S — be}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku S — be
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachddza netermindl
gramatiky, resp. v tomto pripade stoji e na konci polozky.

e Stav s, bude teda tvoreny len polozkou S — be.
e Kedze v tomto stave neexistuje polozka, ktord by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu nebudu viest’ Ziadne prechody.

6. Stav s; = CLOSUREO({A — ae}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku A — ae
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachadza netermindl
gramatiky, resp. v tomto pripade stoji e na konci polozky.

e Stav s; bude teda tvoreny len polozkou A — ae.
e Ked'Zze v tomto stave neexistuje polozka, ktora by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu nebudu viest’ Ziadne prechody.

7. Stav sg = CLOSUREO({S — Aae}):

e V pripade poéitania uzaveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku S — Aae
nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachadza netermindl
gramatiky, resp. v tomto pripade stoji e na konci polozky.

e Stav sg bude teda tvoreny len polozkou A — ae.
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e Ked'Zze v tomto stave neexistuje polozka, ktora by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu nebudu viest’ Ziadne prechody.

8. Stav s; = CLOSUREO({A — cA e bA}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku
A — cA e bA nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachddza
neterminal gramatiky.

e V takom pripade plati, ze stav s; je tvoreny len polozkou A — cA e bA.
e 7 tohto stavu bude nésledne v LR(0)-automate viest’ prechod:
— Prechod na symbol b pre polozku A — cA e bA do stavu sg daného
uzdverom sg = CLOSUREO({A — cAbe A}).
9. Stav sg = CLOSUREO({A — cAbe A}):
e Na zaklade polozky A — cAbe A do stavu sg pridame polozky A — ecAbA,
A — eq.

e Ked'ze v pridanych polozkach za symbolom e nestoji neterminal, d’alsie
polozky uz nepriddme a stav sg bude tvoreny polozkami:
- A—cAbe A
— A — ecAbA
- A— e
e 7 tohto stavu budi nésledne v LR(0)-automate viest’ nasledovné prechody:
— Prechod na symbol A pre polozku A — cAbe A do stavu sg daného
uzaverom s9 = CLOSUREQ({A — cAbAe}).

— Prechod na symbol ¢ pre polozku A — ecAbA do stavu daného uzave-
rom CLOSUREO({A — c e AbA}). Takyto stav sme uz vytvorili, je nim
stav s3, teda zo stavu sg bude prechod na symbol ¢ do stavu ss.

— Prechod na symbol a pre polozku A — ea do stavu daného uzdverom
CLOSUREO({A — ae}). Takyto stav sme uz vytvorili, je nim stav ss, teda
zo stavu sg bude viest’ prechod na symbol a do stavu ss.

10. Stav s9 = CLOSUREO({A — cAbAe}):

e V pripade pocitania uzaveru mnoziny, ktora obsahuje len polozku
A — cAbAe nemusime ni¢ pocitat’, pretoze sa za symbolom e nenachadza
neterminal gramatiky, resp. v tomto pripade stoji e na konci polozky.

e Stav sg bude teda tvoreny len polozkou A — cAbAe.

e Ked'Zze v tomto stave neexistuje polozka, ktora by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu nebudu viest’ Ziadne prechody.
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S1 a S6
1 S — Aeq S — Aae
S9
KS—> S2 A — cAbAe
3 S"— Se
0 C A
S — oS
S = eAa 53 mﬁ i b
Sseb | ¢ | AS cedbA A%CA‘I’A\A 8,845 v
A = ecAbA A —s ecAbA _ Aic.c iy
A — eq A — eq A oq
a
k S4 Sy a
S — be A — ae
a

Obr. 8.2: LR(0)-automat ku gramatike z tlohy 8.1.2

11. Ked'ze sme vysetrili vSetky stavy, ktoré pocas konstrukcie LR(0)-automatu po-
stupne vznikli, dostdvame vysledny LR(0)-automat, ktory je zndzorneny na ob-
razku 8.2.

Tabul'ka ACTION:

e V stave sy je signalizovany presun, pretoze obsahuje polozky S — eb,
A — ecAbA, A — ea, v ktorych je za symbolom e terminal.

V stave s; je signalizovany presun, pretoze obsahuje polozku S — A e a, v ktorej
je za symbolom e termindl.

V stave s, je signalizovand akceptécia, pretoze obsahuje polozku S" — Se.

V stave s3 je signalizovany presun, pretoze obsahuje polozky A — ecAbA,
A — ea, v ktorych je za symbolom e terminél.

V stave s4 je signalizovand redukcia podla pravidla S — b, pretoze obsahuje
polozku S — be.

V stave sj je signalizovana redukcia podl'a pravidla A — a, pretoze obsahuje
polozku A — ae.

V stave sg je signalizovana redukcia podl'a pravidla S — Aa, pretoze obsahuje
polozku S — Aae.

V stave s;7 je signalizovany presun, pretoze obsahuje polozku A — cA e bA, v
ktorej je za symbolom e terminal.
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e V stave sg je signalizovany presun, pretoze obsahuje polozky A — ecAbA,
A — ea, v ktorych je za symbolom e terminél.

e V stave sg je signalizovand redukcia podl'a pravidla A — cAbA, pretoze obsahuje

Tabul'ka 8.3: Tabul'ka ACTION LR(0)-analyzatora pre gramatiku z tlohy 8.1.2

Ked'ze v tabul'ke ACTION, ktori sme zostrojili, sa nenachadza konflikt, t. j. v kazde;
bunke je signalizovana najviac jedna akcia, zadand gramatika je LR(0)-gramatikou.

Uloha &. 8.1.3 Je dand bezkontextovd gramatika G = ({S, A, B,C},{a,b,c,d}, P,S),

polozku A — cAbAe.

ACTION

S0

S1

S2

53

Sq

S5

S6

S7

S8

S9

P

P

A

P

R2

R4

R1

P

P

R3

GOTO | sg| 81| S2|S3| 84| 85| 86| S7]| Ss | So
a S5 | Sg Sy Sy
b Sq
C S3 S3 S3
S/
S S9
A S1 S7 S9

ktorej pravidla P su:

1.

7.

Pre uvedeni gramatiku zostrojte L R(0)-automat a tabul'ky ACTION a GOTO. Urcte,
¢i ide o LR(0)-gramatiku.

A A O

S — aAb

S —aA
A — Bb
A— Cc
A—d

B — aA
C —adA

Tabulka 8.4: Tabulka GOTO LR(0)-analyzétora pre gramatiku z ilohy 8.1.2

Riesenie:

Zostrojenie LR(0)-automatu zacneme tym, ze do gramatiky priddme novy pociatocny
netermindl S" a do gramatiky pridame pravidlo S” — S, kde S je povodny pociatocny
netermindl gramatiky. Nésledne zostrojime jednotlivé stavy LR(0)-automatu, spolu s
prislusnymi LR (0)-polozkami.
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1. Pociatoény stav LR(0)-automatu, sq:
e Pre pociatoény stav LR(0)-automatu bude platit’ s; = CLOSUREO({S’ —
*5}).

e Na ziklade polozky S’ — S pridame do mnoziny polozky S — eaAb, S —
e A.

e Ked'ze v pridanych polozkach si za symbolom e vzdy len termindly a ne-
pribudla ndm polozka, v ktorej by za symbolom e bol netermindl, vysledny
uzaver LR(0)-polozky S” — &S je mnozina:

- S — eS
- S — eaAb
- S — eaA
e 7 tohto stavu budi nasledne v LR(0)-automate viest’ nasledovné prechody:

— Prechod na symbol S pre polozku S” — S do stavu s; daného uzaverom
s; = CLOSUREO({S’ — Se}).

— Prechod na symbol a pre polozky S — eaAb,S — eaA do stavu s,
daného uzdverom so = CLOSUREO({S — a ® Ab, S — a e A}).

2. Stav s; = CLOSUREO({S" — Se}):

e Stav s; bude tvoreny len polozkou S" — Se.

e Ked'ze v tomto stave neexistuje polozka, ktora by za symbolom e mala
nejaky symbol gramatiky, z tohto stavu nebudu viest’ ziadne prechody.

3. Stav sy = CLOSUREO({S — a e Ab,S — a e A}):

e Na zaklade polozky S — a e Ab priddme do mnoziny poloziek, ktord bude
tvorit’ stav s3, polozky A — eBb, A — e(Cc, A — ed.

Na zéklade polozky S — a e A by sme pridali polozky A — eBb,
A — o(Cc, A — ed, avsak tie sme tam uz pridali v predchddzajicom kroku.

Na zéklade pridanej polozky A — eBb d’alej pridame polozku B — eaA.

Na zéklade pridanej polozky A — eC'c d’alej pridame polozku C' — eaA.

Vysledny stav s, bude tvoreny polozkami:

- S—aeAb
- S—aeA
- A — eBb
- A— eCec
- A—ed

- B — eaA
- (C — edA
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e 7 tohto stavu budu v LR(0)-automate viest’ nasledovné prechody:

Prechod na symbol A pre polozky S — a e Ab, S — a e A do stavu s3
daného uzdverom s3 = CLOSUREO({S — aA b, S — aAe}).

Prechod na symbol B pre polozku A — eBb do stavu s, daného uzéave-
rom s, = CLOSUREO({A — B e b}).

Prechod na symbol C' pre polozku A — eC'c do stavu s; daného uzave-
rom s; = CLOSUREO({A — C' e ¢}).

Prechod na symbol d pre polozku A — ed do stavu sg daného uzdverom
s¢ = CLOSUREO({A — de}).

Prechod na symbol a pre polozky B — eaA,C — eaA do stavu s;
daného uzaverom s; = CLOSUREO({B — ae A,C — a e A}).

4. Stav s3 = CLOSUREO({S — aA eb, S — aAe}):

e V tomto pripade uzaverova operacia neprida nové polozky.

e Stav s3 bude teda tvoreny len polozkami S — aA eb, S — aAe.

e 7 tohto stavu bude nasledne v LR(0)-automate viest’ prechod:

Prechod na symbol b pre polozku S — aA e b do stavu sg daného
uzaverom sg = CLOSUREOQ({S — aAbe}).

5. Stav s4 = CLOSUREO({A — B e b}):

e V tomto pripade uzaverova operacia neprida nové polozky.

e Stav s4 bude teda tvoreny len polozkou A — B e b.

e 7 tohto stavu bude nésledne v LR(0)-automate viest’ prechod:

Prechod na symbol b pre polozku A — B e b do stavu sg daného uzéave-
rom S9 = CLOSUREO({A — Bbe}).

6. Stav s5; = CLOSUREO({A — C' e c}):

e V tomto pripade uzdverova operécia neprida nové polozky.

e Stav s; bude teda tvoreny len polozkou A — C e c.

e 7 tohto stavu bude néasledne v LR(0)-automate viest’ prechod:

Prechod na symbol ¢ pre polozku A — C e ¢ do stavu s19 daného uzé-
verom sj9 = CLOSUREQ({A — Cce}).

7. Stav sg = CLOSUREO({A — de}):

e V tomto pripade uzaverova operacia neprida nové polozky.

e Stav sg bude teda tvoreny len polozkou A — de.

e 7 tohto stavu nebudu v LR(0)-automate viest’ prechody.
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8. Stav s; = CLOSUREO({B - ae A,C — ae A}):

e Na zaklade poloziek B — ae A, resp. C' — ae A pribudni v stave s; polozky
A— eBb,A— e(c, A— ed.

e Na zdklade pridanej polozky A — eBb pribudne do stavu s; polozka
B — eaA.

e Na zdklade pridanej polozky A — eCc pribudne do stavu s; polozka
C — eaA.

e Stav s; bude tvoreny polozkami:

B—aeA
—C—aeA
A — eBb
- A— e(Cc
- A—ed

- B — eaA
- (C — eadA

e 7 tohto stavu budid nasledne v LR(0)-automate viest’ prechody:

— Prechod na symbol A pre polozky B — ae A,C — a e A do stavu sy;
daného uzaverom s;; = CLOSUREO({B — aAe, C' — aAs}).

— Prechod na symbol B pre polozku A — eBb do stavu daného uzaverom
CLOSUREO({A — B e b}), teda do stavu sy.

— Prechod na symbol C pre polozku A — eC'c do stavu daného uzaverom
CLOSUREO({A — C e c}), teda do stavu ss.

— Prechod na symbol d pre polozku A — ed do stavu daného uzaverom
CLOSUREO({A — de}), teda do stavu sg.

— Prechod na symbol a pre polozky B — ea A, C' — eaA do stavu daného
uzaverom CLOSUREO({B — a e A,C — a e A}), teda v stave s; bude
slucka pre symbol a.

9. Stav sg = CLOSUREO({S — aAbe}):

e V tomto pripade uzdverova operécia neprida nové polozky.
e Stav sg bude teda tvoreny len polozkou S — aAbe.

e 7 tohto stavu nebudid v LR(0)-automate viest’ prechody.
10. Stav sg = CLOSUREO({A — Bbe}):

e V tomto pripade uzdverova operécia neprida nové polozky.
e Stav sg bude teda tvoreny len polozkou A — Bbe.

e 7 tohto stavu nebudi v LR(0)-automate viest’ prechody.
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S3 b S8
S —aAebd S — aAbe
) S — aAe
S = e o b %
S A B A— Beb A — Bbe
s I —%  —7B
S — eS8 a S —aeAb B —aeA
S — eaAb S —>aeA a C—aeA | /a
S — eqA A — eDBb A — eBb S11
A— o(Cc A—eCc | A B — aAe
A — ed A — od C — aAe
B — eaA B — eaA
C — eaA C — eaA S10
f A Cce
Se d ¢ Sp
A — de A—Cec

C

Obr. 8.3: LR(0)-automat ku gramatike z tlohy 8.1.3

11. Stav s;9 = CLOSUREO({A — Cce}):

e V tomto pripade uzdverova operécia neprida nové polozky.
e Stav s19 bude teda tvoreny len polozkou A — C'ce.

e 7 tohto stavu nebudu v LR(0)-automate viest’ prechody.
12. Stav s;; = CLOSUREO({B — aAe,C' — aAe}):

e V tomto pripade uzdverova operécia neprida nové polozky.
e Stav sy, bude teda tvoreny len polozkami B — aAe, C' — aAe.
e 7 tohto stavu nebudi v LR(0)-automate viest’ prechody.

13. Ked'ze sme vysetrili vsetky stavy, ktoré pocas konstrukcie LR(0)-automatu po-
stupne vznikli, dostavame vysledny LR(0)-automat, ktory je zndzorneny na ob-
razku 8.3.

Tabulka ACTION:
e V stave sq je signalizovany presun polozkami S — eaAb, S — eaA.
e V stave s; je signalizovand akceptacia polozkou S’ — Se.

e V stave sy je signalizovany presun polozkami A — ed, B — eaA, (' — eaA.
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V stave s3 je signalizovany presun, pretoze obsahuje polozku S — aA e b. Si-
casne je v tomto stave signalizovana redukcia podl'a pravidla S — aA polozkou

S — aAe.

V stave s4 je signalizovany presun polozkou A — B e b.

V stave s5 je signalizovany presun polozkou A — C e c.

V stave sg je signalizovana redukcia podl'a pravidla A — d polozkou A — de.

V stave s; je signalizovany presun polozkami A — ed, B — eaA,C — eaA.

V stave sg je signalizovana redukcia podl'a pravidla S — aAb polozkou S — aAbe.

V stave sg je signalizovana redukcia podl'a pravidla A — Bb polozkou A — Bbe.

V stave s1g je signalizovana redukcia podl'a pravidla A — C'c¢ polozkou A — Clce.

V stave s11 je signalizovand redukcia podl'a pravidla B — aA polozkou B — aAe.
Sucasne je v tomto stave signalizovana redukcia podl'a pravidla C' — aA poloz-
kou C' — aAe.

ACTION S0 | S1 | S2 S3 S4 | S5 S6 S7 S8 S9 S10 S11
P|A|P|P/R2|P|P|R5|P|RlL|R3|R4|R6/R7

Tabulka 8.5: Tabulka ACTION LR(0)-analyzétora pre gramatiku z ilohy 8.1.3

Tabul'ka GOTO:

GOTO So | S1 | S92 | S3 | S4 S5 S S7 S8 | S9 | S10 | S11
a 59 St S7
b S8 | S9
c 510
d S6 S6
S’
S S1
A 53 S11
B Sq Sy
C S5 S5

Tabulka 8.6: Tabulka GOTO LR(0)-analyzétora pre gramatiku z ilohy 8.1.3

V tabul'ke ACTTON, ktori sme zostrojili, sa nachadzaja konflikty, t. j. existuju v nej
bunky, ktorych si signalizované aspon 2 rozne akcie:
e ACTION s3] obsahuje presun a redukciu podl'a pravidla S — aA, t. j. obsahuje
konflikt typu presun/redukcia.
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e ACTION/|sq1] obsahuje redukciu podl'a pravidla B — aA a redukciu podl'a pra-
vidla C' — aA, t. j. obsahuje konflikt typu redukcia/redukcia.

Ked'ze LR(0)-analyzéator zostrojeny k danej gramatike, resp. jeho tabulka ACTION,
obsahuje konflikty, prislusnd gramatika nie je LR(0)-gramatikou.

8.2 Konstrukcia SLR(1)-syntaktického analyzatora

Uloha ¢&. 8.2.1 Je dand bezkontextovd gramatika G = ({S,A,B,C},{a,b,c,d}, P, S),
ktorej pravidla P su:

1. S — aAb
2. §—adA
3. A— Bb
4. A— Cec
5. A—d

6. B— aA
7. C—=adA

Pre uvedend gramatiku zostrojte SLR(1)-syntakticky analyzdtor a urcte, ¢i ide o
SLR(1)-gramatiku.

Riesenie:
Zostrojenie SLR(1)-syntaktického analyzatora vychddza z konstrukcie LR(0)-
automatu k zadanej gramatike. Zostroji sa teda LR(0)-automat rovnakym sposobom
ako pri LR(0)-syntaktickom analyzétore, avsak navyse sa k tym polozkam, ktoré signa-
lizuji redukciu alebo akceptaciu, pridaji symboly z mnoziny FFOLLOW neterminalu
stojaceho v pravidle na Pavej strane. Mnoziny FIRST a FOLLOW pre neterminaly
tejto gramatiky su:
S A B | C
FIRST | {a} | {a,d} | {a} | {a}
FOLLOW | {e} | {e,b,c} | {b} | {c}

LR(0)-automat, doplneny o symboly z mnoziny FOLLOW pri redukénych a akcep-
tacnej polozke, je zobrazeny na obrézku 8.4. Ked'ze pri tvorbe LR(0)-automatu do

gramatiky doplhname netermindl S’ ako novy pociatoény neterminél a pravidlo S" — S,
pre mnozinu FOLLOW (S") vzdy plati, ze mnozina FOLLOW (S") = {¢}.
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S3 b S8
S —aAeb S — aAbe, {c}
5 S — aAe, {c} ; ) .
——aT 4 9
g Lz Sedel |, g A— Beb| |A— Bbe {cb.c}
S0 S92 S7 —/B
S — oS a S —ae Ab B —>aeA
S — eaqAb S—aeA a C —>aeAl|/a
S — eqA A — eBb A — eBb S11
A — o(Cc A—eCc | A B — aAe, {b}
A— ed A— ed C — aAe {c}
B — eaA B — eaA
C — eaA C — eaA S10
v} / & fA—)Cco,{g,b,c}
S d S
6 5

A — de {c,b,c}

Obr. 8.4: LR(0)-automat ku gramatike z tlohy 8.2.1 doplneny o symboly z mnoziny
FOLLOW

Tabul'ky ACTION a GOTO zostrojime pre SLR(1)-syntakticky analyzator na zdklade
uvedeného LR(0)-automatu nasledovnym sposobom:

e Tabulka ACTION — v tomto pripade bude o akcii rozhodovat’ nielen prislusny
stav, ale aj vstupny symbol:

— Ak stav s obsahuje aspon 1 polozku, v ktorej sa za symbolom e nachadza
termindlny symbol ¢, bude sa v tabul’ke ACTION na pozicii ACTION s, t]
nachadzat’ akcia Presun, teda je signalizovany presun terminalneho symbolu
do zasobnika v pripade, ze sa na vstupe analyzatora nachadza terminal .

— Ak stav s obsahuje polozku v tvare A — «e {t,...,}, t. j. symbol e sa
nachadza na konci nejakého pravidla gramatiky, vo vSeobecnosti A — «
at € FOLLOW(A), potom sa bude v tabulke ACTION na pozicii
ACTION s, t] nachddzat’ akcia Redukcia A — «, teda je signalizovand
redukcia podl'a pravidla A — «, ak je na vstupe terminal ¢.

— Rovnako, ak do mnoziny FOLLOW (A) patri e, tak ak stav s obsahuje po-
lozku v tvare A — ae, {c, ..., }, t. j. symbol e sa nachadza na konci nejakého
pravidla gramatiky, vo vSeobecnosti A — o a € FOLLOW (A), potom sa
v tabulke ACTION na pozicii ACTION s, <] nachddzat’ akcia Redukcia
A — a, teda je signalizovana redukcia podl'a pravidla A — «, ak je vstup
cely precitany.
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— Ak stav s obsahuje polozku S’ — Se {c}, bude sa v tabulke ACTION
na pozicii ACTION s, €] nachddzat’ akcia Akceptacia. Ttito akciu je mozné
vykonat’ len ak je vstup cely precitany.

e Tabulka GOTO — ta sa zostroji identicky ako pri LR(0)-analyzatore.

Tabulka ACTION:

ACTION | sg | 81| 82| 83 | S4|S5| S¢ | S7| Ss | S9 | S10 | S11
a P P P
b P | P R5 R3 | R4 | R6
c P | R5 R3 | R4 | R7
d P P
€ A R2 R5 R1 | R3| R4

Tabulka 8.7: Tabulka ACTION SLR(1)-analyzitora pre gramatiku z ilohy 8.2.1

Tabul'ka GOTO:

GOTO So | S1 | S2 | S3 | S4 S5 S S7 S8 | S9 | S10 | S11
a 59 St S
b S8 | S9
C 510
d Sg Sg
S’
S S1
A 53 S11
B S4 Sq
C S5 S5

Tabulka 8.8: Tabulka GOTO SLR(1)-analyzatora pre gramatiku z ilohy 8.2.1

Pri urceni, ¢i je zadana gramatika SLR(1)-gramatikou vychddzame z toho, ¢i prislusna
tabulka ACTION obsahuje konflikty alebo nie. V principe moze tabulka ACTION
obsahovat’ 2 typy konfliktov:

e Presun/redukcia — ak sa v tej istej bunke tabulky ACTION]s,t| sucasne na-
chadzaju aj akcia presun, aj akcia redukcia podl'a nejakého pravidla.

e Redukcia/redukcia — ak sa v tej istej bunke tabulky ACTION]|s,t] sicasne
nachadzaju aspon 2 rozne redukcie, t. j. redukcie podl'a roznych pravidiel.

Ked'ze v tabul'ke ACTION, ktori sme zostrojili, sa nenachadza konflikt, t. j. v kazde;
bunke je signalizovana najviac jedna akcia, zadand gramatika je SLR(1)-gramatikou.
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Uloha ¢&. 8.2.2 Je dané bezkontextovd gramatika G = ({S, A}, {a,b,c}, P, S), ktorej
pravidla P su:

1.
2.
3.
4.

S — Aa
S — e
A — cAbA

A— ¢

Pre uvedeni gramatiku zostrojte SLR(1)-syntakticky analyzdtor a uréte, ¢i ide o
SLR(1)-gramatiku.

Riesenie:
Mnoziny FIRST a FOLLOW pre neterminaly tejto gramatiky su:

S A

FIRST | {e,a,c} | {c e}

FOLLOW {e} {a,b}

Pri konstrukcii LR(0)-automatu sa v tomto priklade stretneme s polozkou odvodenou
z pravidla, ktoré ma na pravej strane prazdny ret’azec. Ukazeme si teraz na priklade
pociatocného stavu, ako sa s tym vysporiadat’:

Ako sme pisali uz pri LR(0)-analyzatore, pociatoény stav LR(0)-automatu bude
tvoreny uzaverom polozky S’ — eS.

V uvedenej gramatike to znamena, ze do stavu sy pribudni polozky S — eAa a
S — ec.

Ked'ze v polozke S — ec je ¢ prazdny ret’azec, Casto sa tato polozka piSe bez
symbolu € ako S — e, pripadne sa symbol @ moze vlozit’ za symbol , t. j. S — ce.

Ked'ze pravidlo S — ¢ nema na pravej strane ziadne symboly gramatiky, moézeme
predpokladat’, Ze v danom stave sa rozpoznala celd jeho prava strana, ¢o zaroven
koresponduje so situaciou, ze polozka S — e bude priamo signalizovat’ redukciu
podl'a pravidla S — ¢.

Pre uplnost’ dodavame, ze ked’ze v pridanej polozke S — e Aa stoji za symbolom
e neterminal A, do stavu sy pridame taktiez polozky A — ecAbA, A — ec.

Aj polozku A — ec mozeme prepisat’ ako A — e.

Upozornujeme, ze v polozkach S — ec, A — ec je € prazdny ret’azec! To zna-
mend, ze v tomto pripade nemézeme pre tento stav / tieto polozky uvazovat’
prechody na symbol ¢, ked'Ze ¢ nie je symbol gramatiky, resp. by to znamenalo,
ze konstruujeme nedeterministicky syntakticky analyzator, o je v priamom roz-
pore s nasim ciel'om.
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S1 a S4
- S 5 Aea S — Aae, {c}
S7
KKL G A — cAbAe, {a,b}

— s S"— Se, {5}C y

S — oS N\ % S5

S = eAa S3 b

S—e{cl| ¢ | A—ceAbA A= cdebd \ A—>8164boA

A — ecAbA A — ecAbA c A —>CocAbA
A—>0,{a,b} A—>.a{a'>b} A-)‘{a b}

Obr. 8.5: LR(0)-automat ku gramatike z tlohy 8.2.2 doplneny o symboly z mnoziny
FOLLOW

Vysledny LR(0)-automat, ku ktorému sme k redukénym polozkam, resp. k akceptaéne;j
polozke, doplnili symboly z mnoziny FOLLOW pre netermindly na l'avych stranach,
je zobrazeny na obrazku 8.5.

Tabul'ka ACTION:

ACTION | sg | 1| S| S3 | Sa | 85| S¢ | St
a R4 | P R4 R4 | R3
b R4 R4 P | R4 | R3
c P P P
€ R2 A R1

Tabul'ka 8.9: Tabulka ACTION SLR(1)-analyzétora pre gramatiku z dlohy 8.2.2

Tabul'ka GOTO:

GOTO | sg | s1| 82| 83| 84| 851 86| s7
a S4
b Sg
C S3 S3 S3
S/
S S9
A S1 S5 S7

Tabul'ka 8.10: Tabul'ka GOTO SLR(1)-analyzatora pre gramatiku z tlohy 8.2.2

Ked'ze v tabul'ke ACTION, ktori sme zostrojili, sa nenachadza konflikt, t. j. v kazde;
bunke je signalizovana najviac jedna akcia, zadand gramatika je SLR(1)-gramatikou.
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Uloha &. 8.2.3 Je dand bezkontextovd gramatika G = ({S, A, B,C},{a,b,c,d}, P,S),

ktorej pravidla P su:

1. S — aAb

2. 85 —>adA
3. S — Bc
4. A— Bb
5. A—Cec

6. A—>d

7. B—aA

8. C — aA

Pre uvedeni gramatiku zostrojte SLR(1)-syntakticky analyzdtor a urcte, ¢i ide o
SLR(1)-gramatiku.

Riesenie:
Mnoziny FIRST a FOLLOW pre neterminaly tejto gramatiky su:
S A B C
FIRST | {a} | {a,d} | {a} | {a}
FOLLOW | {e} | {b,c,e} | {b,c} | {c}

LR(0)-automat, ku ktorému sme k redukénym polozkdm, resp. k akceptacnej polozke,
doplnili symboly z mnoziny FOLLOW pre netermindly na Iavych stranach, je zobra-

zeny na obrazku 8.6.

Tabulka ACTION:

ACTION | sy | 81 | S92 S3 Sy | S5 | S6 | S7 | Ss | S9 | Si0 S11 S12 | S13
a P P P
b P/R7 | P R6 R4 | R5 R7
c R7 P | R6 R4 | R5 | R7/R8 | P
d P P
€ A R2 R6 R1 | R4 | R5 R3

Tabulka 8.11: Tabulka ACTION SLR(1)-analyzatora pre gramatiku z ulohy 8.2.3
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53
=+ Lb 58
S —aAeb
S — ade, {c} S — aAbe, {c}
51 B — aAe {b,c}
S"— Se {c} 54 b %9
S A B A— Beb A — Bbe {e,b,c}
_ % _ %2 St B
S'—>eS | a |S—aeAd B—aeA
S — eaAb S—aeA a C—>aeAl/a
S — eaA B—aeA A — eBb 511
S — eBc A — eBb A—eCc | A |B— adAe {bc}
B — eaA A — o(Cc A — ed C — aAe {c}
>B A—ed B — eaA
512 B — eaA C — eaA 510
S 5 Bec C — eaA fA—)CCO,{&,b,C}
d 3 C
>c 6 d S5
S13 Aéd.?{‘g?buc} A—Cec
S — Bce, {c}

Obr. 8.6: LR(0)-automat ku gramatike z tlohy 8.2.3 doplneny o symboly z mnoziny
FOLLOW
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Tabul'ka GOTO:

GOTO | sy | 51| 52|83 | 84| S5 | Se| S7 | S8 | Sg | Sio | S11 | S12 | 513
a S9 St St

b S8 | S9

C S10 513

d Sg S

S/

S S1

A 53 S11

B 512 Sy S4

C Sg S5

Tabul'ka 8.12: Tabul'ka GOTO SLR(1)-analyzatora pre gramatiku z tulohy 8.2.3

Ked'ze v tabul'ke ACTION, ktori sme zostrojili, sa nachadzaji konflikty:
e presun/redukcia v bunke ACTION|ss, b],
e redukcia/redukcia v bunke ACTION|s11, c],

zadana gramatika nie je SLR(1)-gramatikou.

8.3 Syntakticka analyza pomocou LR syntaktického ana-
lyzatora

Uloha ¢&. 8.3.1 Je dan4 bezkontextové gramatika G = ({S, A, B}, {a,b,c}, P,S), ktorej
pravidla P su:

1. S —aSb
2. 5= A
3. A—ab
4. A—- B
5. B—=c

Pre uvedenu gramatiku zostrojte nejaky typ LR syntaktického analyzatora a zistite, ¢i
maju nasledovné ret’azce v uvedenej gramatike derivaciu: acb, aabb, aab, bca, aba.

Ak derivacia ret’azca existuje, zistite, ako vyzera prava derivacia prislusného ret’azca.
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Riesenie:
Ked’ze o danej gramatike sme v tlohe ¢. 8.1.1 zistili, ze ide o LR(0)-gramatiku, existuje

pre nu prislusny LR(0)-syntakticky analyzator, ktorého tabulky ACTION a GOTO
maju tvar:

ACTION S0 | S1 | S2 S3 S4 S5 Se S7 S8
P|A|P|R2|R4|R5|P|R3|RI

GOTO | sg| 81| 82| S3| 84|85 86| S7| Sg
a S92 S9

b S7 S8

C S5 Sy

S/

S $1 S6

A S3 S3

B Sq S4

LR(0)-syntakticky analyzator ma formu Specifického zasobnikového automatu, ktorého
vstupom je ret’azec, o ktorom chceme zistit’, ¢i ma derivaciu a ktorého pociatoénym
zasobnikovym symbolom je pociatoény stav prislusného LR(0)-automatu sg. Nasledne
LR(0)-syntakticky analyzator opakuje nasledovné ¢innosti:

Ak je na vrchu zdsobnika stavovy symbol s;, pre ktory je v tabulke ACTION
uvedena akcia presun a na vstupe sa nachadza vstupny symbol ¢, syntakticky
analyzator vlozi do zdsobnika stavovy symbol s;, ktory sa nachadza v tabul'ke
GOTO na pozicii GOTOls;,t] a vstupny symbol ¢ oznaé¢i za precitany.

Ak je na vrchu zasobnika stavovy symbol s;, pre ktory je v tabulke ACTION
uvedena akcia redukcia podl'a pravidla A — «, najprv sa zo zasobnika odstrani
|a| stavovych symbolov, t. j. tol’ko symbolov, kol'’ko symbolov gramatiky sa naché-
dza na pravej strane pravidla A — «. Po tomto odstraneni sa na vrch zasobnika
dostane nejaky stavovy symbol, povedzme s;. Nasledne sa na vrch zasobnika vlozi
stavovy symbol s, ktory sa nachadza v tabulke GOT'O na pozicii GOTO[s;, A].

Ak je na vrchu zdsobnika stavovy symbol s;, pre ktory je v tabulke ACTION
uvedena akcia akceptacia a vstup bol cely precitany, syntakticky analyzator
akceptuje vstupny ret’azec, teda vstupny ret’azec ma v uvedenej gramatike de-
rivaciu.

Ak je signalizovana akcia presun, avSak vstup uz bol cely precitany alebo je
signalizovana akcia akceptacia a na vstupe zostali neprecitané symboly, znamena
to syntaktickd chybu.

Podobne, ak sa pri akciach presun alebo redukcia ma pouzit’ symbol z tabul’ky
GOTO[s,t], avsak na uvedenej pozicii sa v tabulke GOTO nenachadza ziaden
stavovy symbol, znamena to syntakticku chybu.
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e Syntaktickd chyba znamenad, ze vstupny ret’azec nema v gramatike derivaciu.

1. Syntaktickd analyza ret’azca acb:

Vypocet zndzornime tak, ze uvedieme este nespracovanu cast’ vstupného ret’azca,
pricom v danom momente vidi syntakticky analyzator prvy nespracovany symbol
zl'ava. Obsah zasobnika uvedieme sklopeny doprava, kde prvy symbol sprava je
zaroven symbol na vrchu zasobnika.

Zasobnik [ Zvysok vstupu Akcia

So acb Presun

S0S92 cb Presun
505285 b | Redukcia, B — ¢
505254 b | Redukcia, A — B
S05253 b | Redukcia, S — A
S0S2S6 b Presun
$05256S8 ¢ | Redukcia, S — aSbh
S0S51 € Akceptacia

Ked'ze vypocet syntaktického analyzatora dospel do situécie, v ktorej bol vstup
cely precitany a na vrchu zasobnika je stavovy symbol s; signalizujici akceptéciu,
ret’azec achb méa v uvedenej gramatike derivaciu. Prava derivacia tohto ret’azca
vznikne postupnou aplikdciou pravidiel pouzitych na redukcie, ak sa pouziju v
opacnom poradi, t. j. S — aSb,S -+ A, A — B,B — c.

2. Syntakticka analyza ret’azca aabb:

Zasobnik [ Zvysok vstupu Akcia

So aabb Presun

5082 abb Presun
505259 bb Presun
50525987 b | Redukcia, A — ab
50523 b | Redukcia, S —+ A
505256 b Presun
50825658 ¢ | Redukcia, S — aSbh
S0S1 € Akceptécia

Ked’ze vypocet syntaktického analyzatora dospel do situacie, v ktorej bol vstup
cely precitany a navrchu zasobnika je stavovy symbol s; signalizujuci akceptéciu,
ret’azec aabb ma v uvedenej gramatike derivaciu. Prava derivacia tohto ret’azca
vznikne postupnou aplikdciou pravidiel pouzitych na redukcie, ak sa pouziju v
opacnom poradi, t. j. S — aSbh,S — A, A — ab.
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3. Syntakticka analyza ret’azca aab:

Zasobnik [ Zvysok vstupu Akcia
So aab Presun
S0S2 ab Presun
S0S252 b Presun
S0S252S7 ¢ | Redukcia, A — ab
S0S2S3 ¢ | Redukcia, S — A
S0S256 ¢ | Syntakticka chyba

Vznikla situdcia, v ktorej je signalizovany presun, pretoze na vrchu zasobnika je
stavovy symbol sg, avSak na vstupe sa uz nenachadza ziaden symbol. Znamena
to teda, ze prislo k syntaktickej chybe a ret’azec aab nema v danej gramatike
derivéciu.

4. Syntakticka analyza ret’azca bca:

Zasobnik [ Zvysok vstupu Akcia
So bca | Syntakticka chyba

Vznikla situacia, v ktorej je signalizovany presun, pretoze na vrchu zasobnika je
stavovy symbol sg. Do zasobnika by sa mal vlozit’ stavovy symbol, ktory je v
tabulke GOTO na pozicii GOTO[s, b]. Ked'ze této pozicia je v tabulke GOT'O
prazdna, znamena to, ze prislo k syntaktickej chybe a ret’azec bca nema v danej
gramatike derivaciu.

5. Syntakticka analyza ret’azca aba:

Zasobnik [ Zvysok vstupu Akcia
So aba Presun
S0S2 ba Presun
S0S287 a | Redukcia, A — ab
S0S3 a | Redukcia, S — A
5051 a | Syntakticka chyba

Vznikla situacia, v ktorej je signalizovana akceptacia, pretoze na vrchu zasob-
nika sa nachadza stavovy symbol s;. AvSak akceptacia je mozna len v pripade,
ze bol vstup cely precitany. Ked'ze v aktudlnej situacii zostal na vstupe nepreci-
tany symbol a, znamena to, ze doslo k syntaktickej chybe a ret’azec aba nema v
gramatike derivaciu.
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Uloha ¢&. 8.3.2 Je dané bezkontextovd gramatika G = ({S, A}, {a,b,c}, P, S), ktorej
pravidla P su:

1. S— Aa
2.8 —>¢

3. A— cAbA
4. A —¢

Pre uvedenu gramatiku zostrojte nejaky typ LR syntaktického analyzatora a zistite, ¢i
maji nasledovné ret’azce v uvedenej gramatike derivaciu: cba, €, cbaa, cb.

Ak derivacia ret’azca existuje, zistite, ako vyzerd prava derivacia prislusného ret’azca.

Riesenie:

Ked'ze o danej gramatike sme v tlohe ¢. 8.2.2 zistili, ze ide o SLR(1)-gramatiku,
existuje pre nu prislusny SLR(1)-syntakticky analyzator, ktorého tabul'ky ACTION
a GOTO maju tvar:

ACTION | sy | 81| 82| 83 | 84 | S5 | S¢ | S7
a R4 | P R4 R4 | R3
b R4 R4 P | R4 | R3
c P P P
€ R2 A R1
GOTO | sg | s1| 82|83 84 85| 86| 87

a S4

b S6

C S3 S3 S3
S/

S S

A $1 S5 S7

SLR(1)-syntakticky analyzator mé formu §pecifického zdsobnikového automatu, kto-
rého vstupom je ret’azec, o ktorom chceme zistit’, ¢i ma derivaciu a ktorého pocia-
toénym zasobnikovym symbolom je pociatocny stav prislusného SLR(1)-automatu s.
Nésledne SLR(1)-syntakticky analyzator opakuje nasledovné ¢innosti:

e Ak je na vrchu zdsobnika stavovy symbol s; a na vstupe terminalny symbol ¢, pre
ktoré je v tabulke ACTION na pozicii ACTION s;,t] uvedend akcia presun,
syntakticky analyzdtor vlozi do zdsobnika stavovy symbol s;, ktory sa nachadza
v tabul’ke GOTO na pozicii GOTO[s;, t] a vstupny symbol ¢ oznaéi za precitany.
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e Ak je na vrchu zasobnika stavovy symbol s; a na vstupe terminalny symbol
t (v situdcii, ze bol uz vstup cely precitany, berieme ¢t = ¢), pre ktory je
v tabulke ACTION na pozicii ACTION|s;,t] uvedena akcia redukcia podl'a
pravidla A — «, najprv sa zo zasobnika odstrani |«| stavovych symbolov, t. j.
tol'’ko symbolov, kol'ko symbolov gramatiky sa nachadza na pravej strane pra-
vidla A — a. Po tomto odstraneni sa na vrch zédsobnika dostane nejaky stavovy
symbol, povedzme s;. Nasledne sa na vrch zasobnika vlozi stavovy symbol s,
ktory sa nachddza v tabulke GOTO na pozicii GOTO]s;, Al.

e Ak je na vrchu zdsobnika stavovy symbol s; a vstup bol cely prec¢itany, t. j. t = ¢
a v tabulke ACTION je na pozicii ACTION]|s;, €] uvedend akcia akceptiacia,
syntakticky analyzator akceptuje vstupny ret’azec, teda vstupny ret’azec ma v
uvedenej gramatike derivaciu.

e Ak pre aktudlny stavovy symbol na vrchu zdsobnika s a aktualny vstupny symbol
t (pripadne t = ¢ ak bol vstup cely precitany) nie je v tabulke ACTION na
pozicii ACTION s, t] ziadna akcia, doslo k syntaktickej chybe.

e Syntaktickd chyba znamend, ze vstupny ret’azec nema v gramatike derivaciu.

1. Syntakticka analyza ret’azca cba:

Zasobnik [ Zvysok vstupu Akcia

So cba Presun

S0S3 ba Redukcia, A — ¢
S0S3S5 ba Presun
50535556 a Redukcia, A — ¢
S053S586S7 a | Redukcia, A — cAbA
S0S1 a Presun

$05154 ¢ | Redukcia, S — Aa
S0S2 3 Akceptécia

Len pre istotu upozornujeme, ze v situdcii, ked’ je signalizovand redukcia podla
pravidiel S — ¢, A — ¢ a zo zasobnika je potrebné najprv odstranit’ tol'’ko symbo-
lov, aka je vel'kost’” pravej strany pravidiel, tak v tomto pripade sa zo zasobnika
odstrani nula symbolov, ked’ze vel'kost’ pravej strany, ktoru tvori ¢, je nula, a
teda sa priamo pristipi ku vkladaniu symbolu do zdsobnika na zaklade tabul'ky

GOTO.

Ked'ze vypocet syntaktického analyzatora dospel do situdacie, v ktorej je navrchu
zasobnika symbol sy, vstup je cely precitany (¢ = €) a v tabulke ACTION
je na pozicii ACTION|sq,¢| akcia akceptéacia, SLR(1)-syntakticky analyzétor
ret’azec ach akceptuje, a teda ret’azec achb ma v uvedenej gramatike derivéciu.
Prava derivacia tohto ret’azca vznikne postupnou aplikaciou pravidiel pouzitych
na redukcie, ak sa pouziju v opaénom poradi, vzdy na prvy netermindl sprava,
t.j.
S =, Aa =, cAbAa =, cAba =, cba
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8.3. SYNTAKTICKA ANALYZA POMOCOU I.R SYNTAKTICKEHO ANALYZATORA

2. Syntaktickd analyza ret’azca e:

Zasobnik [ Zvysok vstupu Akcia
So ¢ | Redukcia, S — ¢
S0S2 € Akceptécia

Vidime, ze v SLR(1)-syntaktickom analyzéitore je mozné aj v pripade, Ze je na
vstupe €, vykonat’ nejaké akcie, konkrétne redukciu podl'a pravidla S — ¢, ak je
na vrchu zasobnika stav sg. Vd’aka tomu vidime, ze ret’azec ¢ ma v gramatike
derivéciu, ked'ze ho SLR(1)-syntakticky analyzator akceptoval.

. Syntakticka analyza ret’azca cbaa:

Zasobnik [ Zvysok vstupu Akcia

So cbaa Presun

S083 baa Redukcia, A — ¢
S0S3S5 baa Presun
$0835556 aa Redukcia, A — ¢
5053555657 aa | Redukcia, A — cAbA
SoS1 aa Presun

S0S1S4 a | Syntakticka chyba

Doslo k syntaktickej chybe, pretoze na vrchu zasobnika sa nachadza stavovy
symbol s4, na vstupe symbol a, avsak v tabulke ACTION nie je na pozicii
ACTION s4,a) uvedend ziadna akcia. Ret’azec cbaa teda nemd v gramatike de-
rivaciu.

Len pre istotu upozornujeme, ze v danej situdcii nie je aplikovatel'na akcia na
pozicii ACTION [sy4,¢], ked'ze riadok oznaceny e v tabulke ACTION sa tyka
len situacie, ze bol vstup cely precitany.

. Syntakticka analyza ret’azca cb:

Zasobnik [ Zvysok vstupu Akcia
So cb Presun
S0S3 b | Redukcia, A — ¢
505355 Presun
50535556 Syntakticka chyba

Vidime, ze doslo k syntaktickej chybe, pretoze na vrchu zasobnika sa nachddza
stavovy symbol sg a vstup bol cely precitany (¢t = ¢), avsak v tabulke ACTION
nie je na pozicii ACTION |sg, €] uvedend ziadna akcia. Ret’azec ¢b teda nemd v
gramatike derivaciu.
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