PRIRODOVEDECKA FAKULTA UNIVERZITY PALACKEHO
KATEDRA INFORMATIKY

BAKALARSKA PRACE

Gramatiky LALR(1)

2011 David Beer



Anotace

Gramatiky LALR(1) jsou deterministické bezkontextové gramatiky, pro které lze
sestrojit efektivni syntakticky analyzdtor s linedrni sloZitosti zdvislé na délce
vstupniho Tetézce. V dwvodu jsou shrnuty metody syntaktickeé analyzy pro deter-
ministické bezkontextove jazyky, zejména LR metody. Ddle se text podrobnéji
zabgvd LALR(1) metodou pro jeji dobry pomeér mezi silou a efektivitou. V textu
je popsana konstrukce LALR(1) syntaktického analyzdtoru, tak jak se pouZiva
v prekladacich. Vysledkem je GUI aplikace realizujici konstrukci syntaktického
analyzatoru pro zadanou bezkontextovou gramatiku a simulujici jeho cinnost.



Dékuji vedoucimu této prace, RNDr. Arnostovi Vecerkovi, za jeho Cas a trpélivost
pri zodpovidani nespocet dotazil.
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1. Syntakticka analyza LR jazyku

Deterministické bezkontextové gramatiky jsou dutlezitou podmnozinou bez-
kontextovych gramatik, obzvlast pro pocitacové zpracovani. Na jednu stranu jsou
silné, jelikoz dokazi popsat velké mnozstvi jazykt. Naptiklad vétsina programo-
vacich jazykd jsou deterministické bezkontextové jazyky. Na druhou stranu se
daji rozumné algoritmizovat. Jsme pro né schopni sestrojit efektivni syntakticky
analyzator (angl. parser) s linearni ¢asovou i pamétovou slozitosti. Zarover jsme
schopni proces sestrojeni syntaktického analyzatoru zautomatizovat a vytvorit
tak program, ktery pro danou deterministickou bezkontextovou gramatiku se-
stroji jeji syntakticky analyzator. Sestrojeny syntakticky analyzator dokéze pii
zpracovavani vstupu zjistit druh syntaktické chyby a umoznuje jeji sémantické
zpracovani.

Syntaktické analyzatory byvaji mimo jiné soucasti prekladact a interpreti.
Syntaktické analyzatory provadéji syntaktickou analyzu, kterda nastupuje po
uvodni lexikalni analyze zdrojového kédu. Syntaktickad analyza kontroluje sprav-
nost syntaxe a vytvari datovou reprezentaci kédu, nejcastéji strom.

Jednou z metod syntaktické analyzy deterministickych bezkontextovych ja-
zykil je metoda LR. Nazev pochézi z anglického ,Left to right“ a ,Right parse®.
Znamena to, ze Cteme vstup zleva doprava a vytvarime pravé odvozeni. Tato
metoda prochéazi derivacni strom zdola nahoru, tedy od listd ke kofenu. Syn-
taktickym analyzatorem pro LR metodu je deterministicky zasobnikovy automat
s jedinym stavem, automat tedy pracuje pouze se svym zasobnikem. Béhem ¢teni
vstupu si automat na zasobniku vytvaii historii ,kudy Sel“ a na zakladé této
historie, nac¢teného symbolu a pfipadné dodatecné informace, kterou si automat
vytvoril béhem své konstrukce, se rozhodne ,kudy se vydat dal®.

Dalsimi metodami jsou naptiklad preceden¢ni metoda nebo LL metoda.
Hlavni rozdil mezi LL metodou a LR metodou je, ze LL metoda vytvari levé
odvozeni a deriva¢nim stromem prochézi shora dolti, tedy od korene k listiim.

LR metoda syntaktické analyzy je vyhodna zejména proto, ze pro kazdy de-
terministicky bezkontextovy jazyk lze sestrojit LR syntakticky analyzator. To pro
ostatni metody zdaleka neplati. Navic je tento analyzator stejné efektivni jako
analyzator pro ostatni metody.

V dalsim textu se predpokladéd znalost zakladnich pojmi teorie formalnich
jazyku a automati, které lze najit napiiklad v [1, 2, 3, 4]. Déle, jelikoz se budu
zabyvat pouze deterministickymi bezkontextovymi gramatikami, budu pod po-
jmem gramatika myslet deterministickd bezkontextova gramatika.

1.1. Cinnost LR automatu

Syntaktickym analyzatorem pro LR metodu je deterministicky zasobnikovy
automat. Tento automat budu déle oznacovat jako LR automat. Béhem syn-
taktické analyzy vstupniho fetézce LR automat provadi dvé operace. Témito



operacemi jsou pfesun (angl. shift) a redukce (angl. reduction).

Pfesun posouva LR automat o jeden vstupni znak dopfedu. Jedna se o situaci,
kdy se automat nachéazi v kontextu odvozovani pomoci urcitého pravidla na urcité
pozici tohoto pravidla a ze vstupu ocekava znak, ktery odpovida terminalu na
této pozici v pravidle. Pokud je na vstupu onen znak, automat se v pravidle
posune o jednu pozici dal za terminal a pfepne se do jiného kontextu. Pokud
na vstupu neni ocekdvany znak, automat vstup odmitne, jelikoz pozna, ze tento
vstup nemiize byt z gramatiky odvozen. Pouze pfi pfesunu se automat posune ve
zpracovavani vstupu dal.

Redukce vraci LR automat v odvozovani o jednu tdroven zpét. Jedna se o
situaci, kdy se automat dostal v odvozovaném pravidle na jeho konec a miize
tedy podle né€j redukovat, protoze vi, zZe pravé odvodil kus véty, ktera odpovida
pravé strané tohoto pravidla. Pii redukci se automat neposouva ve vstupu dal,
pouze prepina kontext.

> PRIKLAD 1.1. Mé&jme jednoduchou gramatiku s po¢ateénim symbolem S a
s nasledujicimi pravidly:

1. S—FE+E

2. F—z
Cinnost automatu pro vstupni fetézec = + = zachycuji nasledujici kroky:

1. Na zacatku automat vi, ze pokud mé byt vstup odvoditelny z gramatiky,
pak jej musi byt schopen odvodit ze symbolu S.

2. Odvozeni symbolu S vede na odvozeni vétné formy E + E.
3. Odvozeni vétné formy E + E vede nejprve na odvozeni F.

4. Automat odvozuje E a ¢ekd na vstupu znak z, ktery tam skutecné je a
automat tedy provede operaci presun z.

5. Nyni se automat nachazi v odvozovani na konci pravidla £ — x a provede
operaci redukce podle pravidla & — z, coz jej vrati do stavu, kde byl v
kroku 3, ale za symbol E, ktery pravé odvodil.

6. Automat provede presun +.

7. Automat se pokusi odvodit E.

8. Automat provede piesun .

9. Automat provede redukci podle pravidla £ — x.

10. Automat provede redukci podle pravidla S — E + E.



11. Automat tspésné odvodil symbol S a vstup je vycerpan. Vstup je automa-
tem prijat.

Ve skutecnosti LR automat provadi pouze operace pfesun a redukce. Napfi-
klad kroky 1 az 3 se viitbec neprovedou. Automat se jiz béhem konstrukce nauci,
Ze na zac¢atku ma ocekavat x. Vyse uvedena ¢innost méla slouzit pro lepsi pocho-
peni. Skutec¢nd c¢innost automatu je nasledujici:

1. Pfesun z.

2. Redukce podle pravidla £ — .

3. Presun +.

4. Pfesun z.

5. Redukce podle pravidla £ — .

6. Redukce podle pravidla S — E + E.
7. Prijeti vstupu.

Kdyby automat na vstup dostal fetézec x + y, pak by tento fetézec zamitl v
kroku 4, kde by na vstupu bylo y, ale automat ocekaval x. O

Béhem syntaktické analyzy se automat pokousi sestavit derivacni strom. Jak
lze z prikladu vidét, automat derivacni strom sestavuje zdola nahoru. Nejprve
redukuje koncové symboly x na symboly E a poté redukuje vétnou formu F + F
na pocatecni symbol. Prichod deriva¢nim stromem je zachycen na obrazku 1.

Obrazek 1. Priuchod deriva¢nim stromem

Pokud se automatu povede derivacni strom sestavit, pak vytvoril nejpravejsi
odvozeni véty z gramatiky. K tomuto odvozeni se lze dostat pres redukce, které
automat béhem analyzy provedl. Redukce musime ovsem projit pozpatku, jelikoz



analyza probiha zdola nahoru. Odvozeni tedy dostaneme tak, Ze za¢neme od po-
¢ate¢niho symbolu a projdeme redukce pozpatku a pro kazdou redukci pouzijeme
pravidlo, podle kterého redukce probéhla, na expanzi nejpravéjsiho neterminalu.
Pro predchozi ptiklad je tedy S => F + F => FE + x => = + x nejpravéjsim
odvozenim.

1.2. Konflikty v LR automatu

LR automat v kazdém kroku syntaktické analyzy provede operaci presunu
nebo redukce, poptipadé vstup prijme nebo zamitne. Mtze se ale stat, ze automat
mé v urCitém kroku vice moznosti co provést. Napiiklad miize provést presun i
redukovat nebo redukovat pomoci vice pravidel. Tyto situace nazyvame konflikty
v LR automatu. Jedna se o dva typy konflikti. Konflikt pfesun/redukce a konflikt
redukce /redukce. Ke konfliktu pfesun/pfesun nemuze dojit (viz kapitola 1.2.3.).

1.2.1. Konflikt pfesun/redukce

Jedna se o konflikt, kdy v daném kontextu mtze automat presouvat nebo
redukovat. Prikladem mitze byt znamy konflikt, ktery se nazyva ,dangling else*
(v prekladu ,visici else“). Tento konflikt se tykd programovacich jazykt, které
syntakticky nijak neukoncuji podminéné vétveni pomoci ptrikazu ¢ f, tedy napti-
klad jazyka C a jazykt z néj odvozenych. Uvazujme ¢ast gramatiky s nasledujicimi
pravidly:

1. SELECTION —if COND STATEMENT
2. SELECTION —if COND STATEMENT else STATEMENT

Pravidlu 1 se rika ,kratky ¢ f“ a pravidlu 2 ,dlouhy 7 f“. Automat po presunu
if, redukci na COND a redukci na STATEMENT nevi, zda ma pokracovat
presunem else nebo redukci na SELECTION. Je nutné si uvédomit, ze ani
pritomnost else ve vstupu nam situaci nevyfesi. Uvazujme nasledujici kus kédu
v jazyce C:

if (x > 0)
if (x == y)
y = 2%x;
else
y = x5

Vétev else je imyslné odsazena tak, zZe nenaznacuje ke kterému i f patii. Ma se
do y priradit hodnota x, pokud je x kladné a rtizné od y nebo pokud neni x kladné?
Pokud dame pfednost ,kratkému if“, pak automat redukuje vnitini if a vétev
else tak bude pattit k vnéjsimu ¢f. Pokud dame prednost ,dlouhému if“, pak
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automat presune else a vétev else tak bude pattit k vnitinimu i f. V jazyce C lze
samoziejmé uvést blokovy prikaz, ktery jednoznacné urcuje, kde cely blok zacina
a kde kon¢i, nicméné i v uvedeném piipadé se syntakticky analyzator obsazen v
kompilatoru jazyka C musi néjak zachovat.

Nabizi se dva zpiisoby FeSeni konfliktu na trovni gramatiky, jak uvadi [8].

Uprava syntaxe jazyka
Zavede se syntax, kterad jednoznacné urcuje rozsah piikazu if.

1. SELECTION — if COND STATEMENT end
2. SELECTION — if COND STATEMENT else STATEMENT end

Zde klicové slovo end jednoznac¢né urcuje, kde ktery ¢ f konci. Tento pristup
pouziva napriklad MATLAB. Nevyhodou tohoto pfistupu je méné piijemna
syntax jazyka pro programatora.

Omezeni dlouhého if
Omezime ,dlouhy if“ tak, ze bude moci obsahovat pouze piikaz, ktery
nepouziva  kratky ¢ f“. Upfednostnime tak ,dlouhy i f“ a tedy pfesun pied
redukei.

1. SELECTION — if COND STATEMENT

2. SELECTION —if COND INNERSTM else STATEMENT

3. INNERSTM — INNERSELECTION

4. INNERSELECTION — if CONDINNERSTM else INNERSTM

Tento pristup pouziva napiiklad jazyk C. Vyhodou tohoto pristupu je,
7e nemusime zasahovat do syntaxe jazyka. Nevyhodou ovSem je mnoz-
stvi novych pravidel v gramatice, ktera syntakticky analyzator komplikuji.
Budeme totiz muset pro vSechna pravidla, popisujici rozvoj neterminalu
STATEMENT, ktera kon¢i na STATEMENT, pridat odpovidajici verze
téchto pravidel s levou stranou INNERST M a konc¢ici na INNERSTM.
To se tyka naptiklad pravidel popisujicich rozvoj prikazu while, for a mno-
hych dalsich. Toto FeSeni naptiklad zvétsi syntakticky analyzator jazyka C
o zhruba 14%.

Jak lze vidét, oba popsané postupy maji své nevyhody. V praxi se konflikt
presun/redukce nefesi na trovni gramatiky, ale na arovni syntaktického analy-
zatoru pomoci priorit pravidel. Stejného efektu jako pfi omezeni ,dlouhého 7 f“,
navic bez jakéhokoliv komplikovani syntaktického analyzatoru, 1ze dosahnout po-
moci upfednostnéni ,dlouhého i f“. Automat jednoduse vzdy zvoli piesun a tedy
,dlouhy 7 f“. Pro vyse uvedeny kdéd plati, ze else patii k poslednimu ¢ f, tedy tak
jak to zname z jazyka C.
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1.2.2. Konflikt redukce/redukce

Jedna se o konflikt, kdy v daném kontextu miize automat redukovat pomoci
vice pravidel. Uvazujme gramatiku s témito pravidly:

1. S—iliS|e

Tato gramatika obsahuje konflikt redukce/redukce a to mezi pravidly S — 7 a
S — €. Poté co automat ze vstupu nacte posledni 7, nevi zda ma rovnou redukovat
podle pravidla S — ¢ nebo nejdiiv podle pravidla S — € a potom podle pravidla
S —aS.

Konflikt redukce/redukce 1ze vétsinou snadno fesit tpravou gramatiky a tato
uprava navic ¢asto gramatiku zjednodusi. Nejcastéji pomtze odstranéni zbytec-
ného pravidla nebo ,dosazeni“ spolecného rozvoje nékterych pravidel. Ve vyse
uvedeném priipadé staci odstranit zbytecné pravidlo S — 1.

1.2.3. Teoreticky konflikt pfesun/presun

Konflikt typu presun/pfesun v automatu nemize nastat. Ke konfliktu by te-
oreticky mohlo dojit pouze v néasledujicich ptipadech:

a) Uvazujme nasledujici dvé pravidla:

1. S A+B|A+C

Predpokladejme Ze automat jiz redukoval na A a na vstupu nyni mame +.
V tuvahu stale pripadaji obé pravidla, nicméné v tomto kroku automat
nemusi rozhodovat o které z nich jde. Prosté pfesune + a bude pokracovat
dalsim krokem. K rozliSeni toho, které pravidlo bude pouzito, dojde pozdéji,
pripadné mize pozdéji dojit k jinému konfliktu.

b) Uvazujme nésledujici dvé pravidla:

1. S+A+B|A-B

Predpokladejme 7ze automat jiz redukoval na A. Potencialni konflikt zde
vyresi pfimo vstup. Pokud automat dostane +, jedna se o prvni pravidlo,
pokud dostane —, jedna se o druhé pravidlo.

¢) Uvazujme nésledujici dvé pravidla:

1. S—»A+C|B+C

Piedpokladejme ze automat jiz redukoval na A nebo na B. Pak tato redukce
jiz rozlisila o jaké pravidlo jde, pripadné jiz pii ni doslo k jinému konfliktu.
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1.3. Zakladni pojmy

Nésledujici definice jsem prevzal z [6] a [1].

Pfed samotnym zpracovanim je dobré si vstupni gramatiku upravit. Kon-
krétné do ni pfidame novy pocatecni symbol S’ a nové pravidlo S’ — S, kde S
byl ptivodni pocatecni symbol.

Definice 1.1. Mé&jme gramatiku G = (N, T, P, S). Gramatiku G' =
(N, T, P',S"), kde " ¢ N, N = NU{S'}, PP = PU{S — S} nazveme

expandovanou gramatikou.

Expandovana gramatika je ekvivalentni ptivodni gramatice. Pouze jsme pred
puvodni gramatiku predsunuli jedno pravidlo. Tento tvar je pro dalsi zpracovani
vyhodny. Casto totiz budeme néco odvozovat z ,,poéateénich pravidel“ nebo kont-
rolovat, zda se neredukuje pomoci ,pocatecniho pravidla“. ,,Poc¢atecni pravidlo®
je pro gramatiku v tomto tvaru vzdy jen jedno a to S’ — S, misto nékolika
pravidel tvaru S — «, kde « je libovolna vétna forma.

Informaci o tom, zda v urcitém kroku pfresunout nebo redukovat a podle
kterého pravidla tuto operaci provést, budeme reprezentovat pomoci LR polozek.

Definice 1.2. Méjme gramatiku G = (N, T, P, S). Trojici (p,i,w) € P X
{0,1,...,n} x 2D Kkde n je délka pravé strany pravidla p, nazveme LR
polozkou gramatiky G. Specialné pro ¢ = n trojici nazveme redukéni LR po-
lozkou gramatiky G. Slozky p a i se nazyvaji jadro LR poloZky a znacime jej
Ker(p,i,w) = (p,1). Slozka w se nazyva mnoZina prediktivnich symboli a zna-
¢ime ji LA(p,i,w) = w.

LR polozka nese vsechny potfebné informace k rozhodnuti o tom, jakou ope-
raci provést v ur¢itém kroku analyzy. Slozka p je samotné pravidlo, podle kterého
operaci provedeme. Slozka i ur¢uje pozici (¢islovanou od nuly), na které se zrovna
nachézime v pravidle p. V pripadé redukéni polozky redukujeme, jinak presou-
vame. Mnozina prediktivnich symbolt obsahuje terminaly, které nam tikaji, ze
muzeme redukovat podle pravidla p, pokud mame jeden z téchto terminali na
vstupu. Terminal € znac¢i konec vstupu.

Pro vétsi prehlednost budeme LR polozky symbolicky znacit pomoci no-
tace, ve které aktudalni pozici urcuje znak ,tecka” uvedeny piimo na pravé
strané pravidla. Napiiklad polozku (A — B + B,1,{a,€¢}) budeme znadit
[A — B.+ Bj; {a,¢€}| nebo redukéni polozku (A — B + B,3,{a,+}) budeme
znacit [A — B+ B.; {a,+}].

K vypoc¢tu mnozin prediktivnich symbolti budeme potfebovat pomocné mno-
ziny FIRST («).

Definice 1.3. Pro gramatiku G = (N, T, P, S) a vétnou formu o € (NUT)*
definujeme FIRST () takto:

FIRST(a)={t|a=>tB,tc T, (NUT)}U{e|a= ¢}
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Mnozina FIRST(«) tedy obsahuje ty termindly, které se po tiplném odvozeni
z « objevi na zacatku odvozené véty, popiipadé muiize obsahovat €, pokud z « lze
odvodit e.

Kontext, ve kterém se pri analyze nachazime, budeme reprezentovat pomoci
mnoziny LR polozek. Jednotlivé LR polozky v této mnoziné reprezentuji, ze mo-
mentalné odvozujeme pravou stranu pravidla nékteré z téchto polozek a nachéa-
zime se v ni na pozici z polozky.

Definici jadra LR polozky rozsifime na mnozinu LR polozek sjednocenim pfes
jadra jednotlivych polozek.

Definice 1.4. Méjme mnozinu LR polozek M. Pak

Ker(M) = | J {Ker(p)}

Vpe M
nazveme jadrem mnoziny LR polozek.

V kapitole 1.1. bylo uvedeno, ze automat provede v kazdém kroku analyzy
bud piesun nebo redukci. Predstavme si, ze v nékterém kroku analyzy odvozu-
jeme napiiklad pravou stranu pravidla A — aBc a nachazime se na pozici pred
netermindlem B. Nejsme na konci pravidla ani nenasleduje terminal. Abychom
poznali, co mame udélat, potfebujeme vsechna odvozeni z B. Obdobné pokud z B
lze odvodit vétna forma zacinajici na neterminal C', budeme potiebovat vSechna
odvozeni z C' a tak dale. Pokud z ptivodniho B nakonec odvodime vétnou formu
zacinajici na terminal, mizeme tento terminal presunout. Pokud z B odvodime e,
budeme redukovat pomoci e-pravidla, které bylo na konci odvozeni z B. K tomuto
rozhodnuti budeme potiebovat uzavér mnoziny LR polozek.

Definice 1.5. Mé&jme gramatiku G = (N, T, P, S). Pro mnozinu LR polozek
M definujeme posloupnost mnozin Closure;, kde i € Ny, nasledovneé:

Closureg = M
Closure;r; = Closure; U{[B — .0; k(v,w)] | [A = a.Bv; w] € Closure; N B — € P},

kde nova mnozina prediktivnich symbolt (v, w) je
K(y,w) = U FIRST (~t)
View
Mnozinu

Closure(M) = U Closure;
i=0

nazveme uzdvér mnoziny LR poloZek M.
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Jelikoz pravidel gramatiky je konec¢né mnoho, pozic tecky na pravé strané pra-
vidla je kone¢né mnoho a mnozina terminalti je kone¢né a tedy i mnozin prediktiv-
nich symbolt je koneéné mnoho (mnozina prediktivnich symbolii je podmnozina
mnoziny terminali rozsitené o €), je vySe uvedeny induktivni proces konecny a
existuje tedy index ¢, pro ktery plati Closure; = Closure; 1 = Closure;.o = . ..
a zaroven plati Closure(M) = Closure;.

7 dtvodi, které vyplynou pozdéji, budeme potiebovat slucovat mnoziny LR
polozek se stejnym jadrem.

Definice 1.6. Méjme dvé mnoziny LR polozek M; a M,, pro které plati
Ker(M,) = Ker(M,). Definujeme sloucenou mnozZinu LR poloZek pro My a M,
nasledovné:

Merge(My, M) = {[A — a.0; LA(p1) U LA(p2)] | [A — «.f] € Ker(M;)},

kde p; € My,p2 € My A Ker(py) = Ker(ps) = [A — a.5] € Ker(M;)

Dvé mnoziny LR polozek tedy sloucime tak, ze slou¢ime mnoziny prediktiv-
nich symbolt polozek se stejnym jadrem z obou mnozin.

Na reprezentaci prechodii mezi kontexty, ve kterych se mize LR automat
nachéazet, pouzijeme pomocny automat. Divod pro¢ nepouzijeme primo LR au-
tomat je ten, ze v pribéhu analyzy se budeme po kazdé redukci vracet k predchozi
,rozpracované ¢asti“, a na to stavy automatu nestaci, k tomu potiebujeme za-
sobnik. Novy pomocny automat budeme pouzivat pouze pro prichod k redukci.

Uvazujme naptiklad pravidlo A — aBec. Pro odvozeni A a tedy nalezeni kusu
véty, kterd odpovida vétné formé aBc, pouzijeme pomocny automat. Kdyz se ale
dostaneme k neterminalu B, budeme proces potfebovat rekurzivné opakovat. Pro
odvozeni B tedy pouzijeme jakoby dalsi instanci pomocného automatu. Jakmile
pomocny automat prijme ¢ast véty jako odvozeni z B, vratime se k instanci po-
mocného automatu, kterd odvozuje neterminal A, nyni ve stavu za neterminalem
B. Jednotlivé instance pomocného automatu tedy odvozuji elementarni ¢asti véty
a prijimaji, jakmile je mozné redukovat.

Jako pomocny automat, ktery nazveme charakteristicky LR automat, bude
stacit konecény deterministicky automat. Jeho stavy budou kontexty LR auto-
matu, tedy mnoziny LR polozek. Celou stromovitou hierarchii analyzy si LR
automat pamatuje na zasobniku.

Ve skutecnosti nebudeme pouzivat instanci pomocného automatu pro kazdé
dalsi odvozeni. Misto toho rozsifime prechody pomocného automatu i o netermi-
naly a budeme pfi redukci prochdzet pomocnym automatem pozpatku, ¢imz se
jakoby vratime k drivéjsi instanci pomocného automatu. Cestu kudy se vratit ma
LR automat na svém zasobniku. Pokud tedy odvodime a B¢, vydame se pozpatku
postupné po prechodech ¢, B, a, ¢imz se vratime jakoby k instanci pomocného
automatu, ktery v nékterém stavu potfeboval odvodit A, a prejdeme ted uz ve
sméru prechodi po A, protoze A jsme pravé odvodili.
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Definice 1.7. Mé&jme expandovanou gramatiku G' = (N', T, P', §'). Ko-
ne¢ny deterministicky automat A = (TUN, @, 9, Closure({[S" — .S; {e}]}), F),
kde mnozina stavi () je mnozina mnozin LR polozek, F' C () je mnozina q € @,
které obsahuji redukéni polozku, se nazyva ,charakteristicky LR automat pro
gramatiku G’¢.

Stavy charakteristického LR automatu jsou mnoziny LR polozek, které re-
prezentuji kontext LR automatu, ¢ je prechodova funkce mezi témito kontexty a
koncové stavy jsou ty kontexty, ve kterych lze redukovat.

1.4. Gramatiky LR(k)

Pokud vysledny LR automat provadéjici syntaktickou analyzu pro danou gra-
matiku dopadne bez konfliktti, pak o takové gramatice fikdme, Ze je gramatikou
LR(k) pro nékteré k € Ny. Neformalné feceno to znamené nasledujici. Mé&jme po-
sloupnost m; vétnych forem pro ¢ =0,1,...,n, které tvoti pravou derivaci né€jaké
véty a € L(G), G = (N, T, P, S). To znamené, ze 7y = S, m, = @, T; = Ti11
proi=0,1,....,.n—1a my = m,. Pokud m; = fAz a m41 = vz, kde A € N,
B,y € (NUT)* a z € T*, pak jsme schopni na zékladé nejvyse prvnich k& sym-
bolt fetézce z (tedy k nasledujicich vstupnich symbolil) jednozna¢né urcit vétnou
formu + a neterminal A, ze kterého se odvozuje podle pravidla A — ~.

Véta 1.1. Pro kazdou gramatiku LR(k), kde k > 1, ezistuje ekvivalentni
gramatika LR(1).

Postup transformace gramatiky LR(k) na gramatiku LR(1) je mozné najit
v [5]. Transformace je bohuzel ¢asto vykoupena obrovskym nartstem velikosti
této gramatiky. Na druhou stranu, pokud néjaka gramatika neni LR(1), pak je
jen malé Sance, Ze je LR(k) pro nékteré k > 1. Kazdopadné to m4 jeden diile-
zity dtsledek z hlediska LR analyzy. Kazdy deterministicky bezkontextovy jazyk
je LR(1) jazykem. Z tohoto divodu nam stacilo zavést mnozinu prediktivnich
symbolil a nemuseli jsme zavadét mnozinu prediktivnich fetézcti. Pro gramatiku
LR(k) jsou totiz prvky této mnoziny fetézce délky az k. Diky tomu maji syn-
taktické analyzatory pro LR(1) gramatiky, tedy zasobnikové automaty LR(1),
schopnost se pfi chybé zastavit v analyzovaném vstupu na prvnim chybném sym-
bolu, coz zachova nejvétsi moznou miru kontextu pro osetfeni chyby. Zavedeme
si tedy specialné gramatiku LR(1) pomoci jiz uvedenych pojmu, coz bude pri-
hlednéjsi z hlediska konstrukce LR(1) automatu.

Definice 1.8. Necht A = (T"U N, Q, 9, Closure({[S" — .S; {€}]|}), F)
je charakteristicky LR automat expandované gramatiky G' = (N', T, P’, S').
O gramatice G tikdme, ze je LR(1), pokud jsou splnény nésledujici dvé pod-
minky:
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1. Pro kazdou mnozinu LR polozek M € F' a kazdou jeji redukéni polozku
p € M neexistuje prechod §(M,t) pro zadny t € LA(p).

2. Pro kazdé dvé razné redukéni polozky pi,pes € M z mnoziny LR polozek
M € F plati LA(p1) N LA(pg) = 0.

Prvni podminka ¥ik4, Zze v LR automatu nesmi nastat konflikt pfesun/redukce.
Pokud by pro nékterou mnozinu LR polozek M € F byl definovan pfechod (M, t)
pro nékteré ¢, které je obsazeno v LA([A — a.; w]), pak bychom mohli pii ¢ na
vstupu presunout ¢ i redukovat podle pravidla A — «, coz je konflikt.

Podobné druha podminka tika, ze v LR automatu nesmi nastat konflikt re-
dukce/redukce. Pokud by totiz mnoziny prediktivnich symboli dvou redukénich
polozek [A] — aq.; wi] a [As — ag.; wol ze stejné mnoziny LR polozek obsaho-
valy shodny symbol ¢, pak bychom mohli pii ¢ na vstupu redukovat podle pravidla
Ay — a1 1 Ay — s, coz je opét konflikt.

> PRIKLAD 1.2. Uvazujme gramatiku popisujici piikaz prifazeni s derefe-
renci:

1. S L=R|R

2. L = *R|i
3. R— L
Mnoziny LR(1) polozek této gramatiky vypadaji nasledovné:
S5 el Ms: [S — L = .R; {€}]
[g - [é R {e}] (R — .L; {e}]
[L — i {e}] [L — *R; {€}]
PRGN L : {e)]
[R—) L {6}] M7Z [L—) *R.; {:,EH
Mi: [S"— S.; {e}] Ms: [R— L.; {=,€}]
My: [S— L. = R; {€}] My: [S — L =R.; {€}]
[R— L.; {6}] Mo: [R— L.; {€}]
Ms: [S — R.; {e}] My [L — *.R; {€}]
My [L—*.R; {=¢}] 2= .L; {e}]
R — .L; { el (L — "R; {e}]
L= *R.; {=¢)] (L —.i; {e}]
(L — i {— e}] Mio: [L —i.; {e}]
Ms: [L —i.; {=,¢€}] Ms: [L — *R.; {€}]
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V kapitole 2. bude uveden algoritmus pro konstrukci téchto mnozin LR(1)
polozek. Lze vidét, Ze i pro tak malou gramatiku je poc¢et mnozin LR(1) polozek
velky. Mnoziny LR(1) polozek tvoii stavy charakteristického LR(1) automatu.
Pro stfedné velkou gramatiku by tak charakteristicky LR(1) automat mohl mit
tisice stavli nebo i vic, coz je velice paméfové narocné. V praxi to znamend, Ze
LR(1) syntakticky analyzator by klidné mohl mit stovky megabajti. Napfiklad
charakteristicky LR(1) automat jazyka C m4 asi 5000 stavii.

Z prikladu 1.2. 1ze vypozorovat, ze nékteré mnoziny LR(1) polozek jsou ve-
lice podobné. Naptriklad M4 a M;; maji stejné jadro, lisi se pouze v mnozinach
prediktivnich symboli svych polozek. Stejné tak My a Mo, M7 a M3, Mg a Mg
maji stejné jadra. Pokud ignorujeme mnoziny prediktivnich symboli, dostaneme
LR(0) polozky. Pocet stavti charakteristického LR(0) automatu pro jazyk C by
pak byl asi 350. Takovy automat by ovSsem mél spoustu konfliktd a nebyl by
schopen analyzu provadét.

Gramatiky LR(0), tedy gramatiky, pro které lze sestrojit LR(0) automat bez
konflikti, vedou na mnohem mensi LR(0) automaty. Jsou ovSem velice slabé.
Maloktera gramatika je vibec LR(0), natoz néjaka redlnd gramatika. Napiiklad
ani miniaturni gramatika se dvéma pravidly S — x| € neni LR(0). Problém je v
tom, Ze jsme odstranily mnoziny prediktivnich symboli, které nam tikaji, ze mu-
zeme redukovat pomoci pravidla, ke kterému mnozina patii, pokud je na vstupu
symbol, ktery v mnozin€ lezi. Pokud tyto mnoziny nemame, musime se spoleh-
nout Cisté na zasobnik a hadat, jestli presouvat nebo redukovat, pripadné podle
kterého pravidla redukovat, jen podle obsahu zasobniku, tedy toho, co jsme ve
vstupu jiz vidéli. V uvedené gramatice dojde ke konfliktu, zda presunout x nebo
redukovat podle S — e. Pritom by se stacilo podivat na vstup a presouvat v
pripadé, Ze je na vstupu z, a nasledné redukovat pomoci S — z, nebo pokud by
byl vstup prazdny, tak rovnou redukovat pomoci S — €. K tomu ale potiebujeme
pravé mnoziny prediktivnich symbolfi.

Na jednu stranu tedy mame silné, ale pamétové naroéné LR(1) automaty, na
druhou stranu mame sice malé, ale slabé LR(0) automaty. Nabizela by se tedy
otazka, zda neni néco mezi nimi. Mohli bychom tfeba pro kazdy neterminal urcit
mnozinu terminalii, které po ném mohou v gramatice nasledovat, a redukovat
podle pravidla A — « pouze v piipadé, Ze na vstupu nasleduje symbol z mnoziny
téchto terminalu pro neterminal A. Tato mnozZina terminal pro neterminal A se
nazyva FOLLOW (A). Pro uvedenou gramatiku s pravidly S — x| e by platilo
FOLLOW(S) = {e}, takze bychom redukovali podle S — ¢ nebo S — z, jen
pokud by byl vstup préazdny. To by vyfFesilo konflikt pFesun/redukce mezi pravidly
S — z a S — €. Pokud je na vstupu z, pfesuneme jej, protoze x ¢ FOLLOW (S),
pokud je vstup prazdny, redukujeme.

Gramatiky, které timto zpiisobem vedou na bezkonfliktni automat, se nazyvaji
gramatiky SLR(1). Gramatiky SLR(1) jsou jiz mnohem silnéjsi nez gramatiky
LR(0) a pfitom SLR(1) automaty jsou stejné velké jako LR(0). Pismeno ,S“
v nazvu znamena ,simple“. Tento postup se skutecné pro jednoduché gramatiky
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pouzivd, jelikoz je konstrukce SLR(1) automatu jednoducha.

Bohuzel ani SLR(1) gramatiky nejsou dostate¢né silné. Napiiklad gramatika
z piikladu 1.2. neni SLR(1) a pfitom nevypadé slozité. Pokud na za¢atku vstupu
odvodime L, to znamené libovolny pocet znakid * a i, mizeme bud pfesunout =
nebo redukovat na R podle pravidla R — L. Z gramatiky lze vidét, ze redukovat
bychom méli pii prazdném vstupu a presouvat pokud néasleduje =. Jedna se o
kontext Ms, jenze zde neméame k dispozici mnozinu prediktivnich symbolt LR(1)
polozky [R — L.; {€e}], kterd ndm radi redukovat jen pfi prazdném vstupu, ale
mnozinu FOLLOW (R) = {=, €}, ktera radi redukovat, i kdyz nasleduje =. Vy-
pocet mnoziny FOLLOW (R) je pfitom spravny, protoZze neterminal R se mize
objevit pred = skrze pravidla S - L =R a L — *R.

Zda redukovat podle R — L pfi prazdném vstupu nebo pii = na vstupu lze
rozlisit tim, jestli neterminalu R pfimo predchézel symbol * nebo ne. Pokud ano,
pak jde o redukci pfed =, pokud ne, pak jde o redukci za = nebo o samotné R
skrze odvozeni S = R. Tento kontext, zda predchazel symbol * nebo ne, mnozina
FOLLOW (R) nezahrne, protoze uvazuje R globalné kdekoliv v gramatice. Kon-
textu, ve kterém konflikt nastane, symbol * nepfedchazi, takze bychom redukovali
jen pii prazdném vstupu, jinak presouvali.

Mozné nasledujici symboly ve vstupu v kontextu dosavadniho odvozovani
zahrnuji mnoziny prediktivnich symboli LR(1) poloZek. Mnozina prediktiv-
nich symboli LR(1) polozky s pravidlem A — « je vlastné podmnozinou
FOLLOW (A), protoze nékteré symboly z FOLLOW (A) nemusi byt v daném
kontextu mozné. Cim je tato mnozina mensi, a tedy ¢im je v daném kontextu
méné moznosti, tim mensi je Sance, ze v tomto kontextu nastane konflikt. Mnoziny
prediktivnich symboli LR(1) poloZzek jsou v tomto ohledu minimalni, mnoziny
FOLLOW ale zdaleka ne.

S cilem snizeni po¢tu mnozin LR(1) polozek jsme ignorovali mnoziny pre-
diktivnich symbolt a dostali tak LR(0) polozky. Ztratili jsme tak ale pfilis
mnoho informaci a vysledek nebyl dobry. Situaci jsme zlepsili zavedenim mnozin
FOLLOW | ale porad to nebylo dostatecné dobré. Zkusme misto iplného igno-
rovani mnozin prediktivnich symbolid tyto mnoziny sloucit v mnozinach LR(1)
polozek se stejnym jadrem. Napiiklad mtzeme slouc¢it mnoziny My a My, tak
ze zanechame jejich stejné jadro a LR(1) polozkdm se stejnym jadrem slou¢ime
mnoziny prediktivnich symboli. Dostaneme tak vlastné ptivodni mnozinu My,
protoze mnozina Mi; ji nijak nerozsitila. VSude, kde se pfedtim vyskytovala
mnozina M, se ted bude vyskytovat mnozina M. Samoziejmé tim ztratime
néjakou informaci, konkrétné v kontextu Mi; se v mnozinach prediktivnich sym-
bolii nevyskytoval symbol =, coz sloucenim ,zapomeneme®. Jelikoz slucujeme
podmnoziny mnoziny FOLLOW , v nejhorsim pripadé dostaneme celou mnozinu
FOLLOW. Pokud ovsem slou¢ime dva kontexty, ve kterych nebyl pfitomen né-
jaky symbol, pak nebude pritomen ani ve slou¢eném kontextu, takze tento postup
je Setrnéjsi ke zvétSovani mnozin prediktivnich symbold a tedy Setrnéjsi ke zvy-
Sovani Sance konfliktd, nez je tomu v pfipadé SLR(1) automati. Pocet kontexti
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pritom zustane stejny.

Gramatiky, pro které slu¢ovani mnozin LR(1) polozek vede k automatu bez
konfliktt, nazyvame gramatiky LALR(1). Pismena ,LA“ jsou zkratkou ,look
ahead“. Automaty pro gramatiky LALR(1), tedy automaty LALR(1), jsou stejné
velké jako SLR(1) automaty. Gramatiky LALR(1) jsou pfitom mnohem silnéjsi
nez gramatiky SLR(1), ve skutefnosti nejsou o mnoho slabsi nez gramatiky
LR(1). Automaty LALR(1) tak tvoii velice vyhodny kompromis mezi velikosti a
»chytrosti“ a v praxi jsou zdaleka nejpouzivanéjsi. Napiiklad jazyk C je LALR(1)
a jeho charakteristicky LALR(1) automat ma pouze asi 350 stavii oproti asi 5000
staviim charakteristického LR(1) automatu.

Pfi slu¢ovani mnozin LR(1) polozek v piikladu 1.2., ¢imz jsme dostali mno-
ziny LALR(1) polozek, jsme nic nesloudili s mnozinou Ms, ve které mél SLR(1)
automat konflikt pfesun/redukce, takze jsme do této mnoziny nezanesli konfliktni
symbol = a LALR(1) automat tak ,nezapomnél“, Ze v kontextu M, muze redu-
kovat jen pfi prazdném vstupu. Gramatika z piikladu 1.2. tedy je LALR(1).

Obecné slucovanim mnozin LR(1) polozek nemtzeme zavést konflikt pie-
sun/redukce. Pokud by slouc¢end mnozina LALR(1) polozek méla konflikt pie-
sun/redukce, pak tento konflikt byl pfitomen alespori v jedné mnoziné LR(1)
polozek, ze kterych slou¢end LALR(1) mnozina polozek vznikla, protoze pii slu-
covani zvétsujeme pouze mnoziny prediktivnich symboli, které se uplatinuji pfi
redukeich, jadra zistava stejnd. Tento konflikt pfesun/redukce tedy musel byt
pfitomen i v automatu LR(1).

Novy konflikt redukce/redukece ale vzniknout mize, jak uvadi [7]. Pokud na-
ptiklad sluéujeme mnozinu LR(1) poloZek, ve které se redukuje podle pravidla
p1 pii symbolu ¢; a podle pravidla py pfi symbolu t9, s mnozinou LR(1) polo-
zek se stejnym jadrem, ve které se redukuje podle pravidla p; pfi symbolu ¢,
a podle pravidla p, pfi symbolu ¢, pak ve slouc¢ené mnoziné LALR(1) polozek
redukujeme podle pravidla p; pii symbolu ¢; i t; a podle pravidla py pfi sym-
bolu t; i t9, coz vede na novy konflikt redukce/redukce. Existuji tedy gramatiky
LR(1), které nejsou LALR(1). Jak ale bylo uvedeno v kapitole 1.2.2., konflikty
redukce /redukce je obvykle snadné vyfesit zasahem do gramatiky.

> PRIKLAD 1.3. Uvazujme gramatiku s nasledujicimi pravidly:
1. S — Aa| Ab| Ba| Bb

2. A—>c

3. B—c

Tato gramatika neni LALR(1), pfitom je LR(1). Jde o konflikt redukce/redukce
mezi pravidly A — ¢ a B — ¢, ktery vznikl slou¢enim mnozin LR(1) polozek.
Konflikt Ize vyfesit ,,dosazenim* terminalu ¢ za neterminaly A a B nebo nahra-
zenim jednoho neterminélu druhym, jelikoz jsou nerozlisitelné. ]
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Mize se stat, ze nepiijde sloucit zadny kontext. V tom pripadé dosta-
neme LR(1) automat. Pokud lze slucovat, mizeme zavést novy konflikt re-
dukce/redukce. I kdyz nezavedeme novy konflikt, stale se chovani automatu muze
zménit, protoze jsme nékteré kontexty sloucily a mohli jsme je rozsifit. Vratme se
opét k prikladu 1.2. Zde jsme sloucili 4 dvojice mnozin LR(1) polozek a nezavedli
zadny novy konflikt. LR(1) automat pro chybny vstup ¢ = i = vykon4 néasledujici
kroky:

1. pfesun ¢
redukce podle pravidla L — ¢
pfesun =

presun ¢

A O

chyba, zde 1ze pouze redukovat podle L — ¢ pfi prazdném vstupu, na vstupu
je =
LALR(1) automat pro stejny vstup vykona nésledujici kroky:
1. pfesun ¢
redukce podle pravidla L — i
pfesun =
pfesun 1
redukce podle pravidla L — ¢
redukce podle pravidla R — L

NS otk W

chyba, zde 1ze pouze redukovat podle S — L = R pfi prazdném vstupu, na
vstupu je =

LALR(1) automat vykonal nékolik redukci navic, néz poznal, Ze vstup nelze z
gramatiky odvodit. Sloucily jsme totiz mnoziny My a Mis. Mnozina M, tvorila
kontext odvozeni L pfi poslednim symbolu ¢ na vstupu, kdezto mnozina Mj5
tvorila kontext odvozeni L bud pii poslednim symbolu ¢ na vstupu nebo kdyz
nasledoval symbol =. Tuto informaci ovSem automat LALR(1) ztratil. Kdyz se
automat LR(1) nachéazel v patém kroku v kontextu odvozeni L na konci vstupu,
védél, Ze na vstupu uz nesmi nic nasledovat. LALR(1) automat to ovSem nevédél,
protoze byl ve slouc¢eném kontextu mnozin My a Mis, coz je kontext odvozeni L
na konci vstupu nebo pfed symbolem =, coz nastalo. Vstup odmitl az pozdéji.

Obecné automat LALR(1) muZe provést nékolik redukei navic oproti auto-
matu LR(1), jelikoz mize mit nékteré kontexty obecnéjsi a tim padem mtiize
pripustit vice moznosti, ale nikdy se nepfesune dal nez automat LR(1). Vlast-
nost automatu LR(1), kterd zpusobuje, ze zastavuji na prvnim chybném symbolu
ve vstupu, tak ztustava i automatim LALR(1).
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1.5. Lexikalni analyza

Programovaci jazyky umoznuji vytvorit si vlastni identifikatory, kterymi se
odkazujeme tifeba na proménou nebo funkci. V jejich jménech byva povoleno
velké mnozstvi znakl. Pro gramatiku by to znamenalo velké mnozstvi pravidel
typu Letter — al...|z| A|...| Z, coz by velmi zvétSovalo syntakticky analyza-
tor a zpomalovalo jeho ¢innost. Pfitom ze syntaktického hlediska je naptiklad
my Variable prosté identifikdtor a je jedno, ze kterych pismen se sklada. Pro ja-
zyky, které ve jménech identifikatori povoluji znaky Unicode, by gramatika mohla
klidné mit miliény pravidel.

7 tohoto divodu syntaktické analyze predchazi lexikalni analyza, ktera ma za
ukol prelozit posloupnosti znakt na symboly, se kterymi se jiz pracuje v grama-
tice. Podobné se prekladaji i viceznakové terminaly jazyka. Naptiklad v jazyce C
se muze klicové slovo while ptelozit na symbol WHILE a operator == na sym-
bol EQUAL. Pfitom symbol WHILE a EQUAL je nutné skutecné vnimat jako jeden
symbol, nejedna se jiz o posloupnost znaku jako v pripadé while nebo ==. Syn-
takticky analyzator tak na vstup dostane jednoduchou posloupnost symboli a je
odstinén od detaili jejich zapisu.

Nejcast€ji se symboly realizuji jako symbolické pojmenovani ¢isel. Syntak-
ticky analyzator s ¢isly pracuje velmi efektivné a ¢lovéku se pii zapisu pravidel
gramatiky neztrati jejich vyznam. Méjme napiiklad kus kédu v jazyce C:

if (4 == 0)
printf ("%d", 1i);

Po lexikalni analyze by kod mohl vypadat jako tato posloupnost symboli:

IF (IDENTIFIER EQUAL DEC_CONSTANT)
IDENTIFIER(STRING_CONSTANT, IDENTIFIER);

Syntakticky analyzator mimo jiné sestavuje datovou reprezentaci véty jazyka a
k tomu samoziejmé potifebuje rozlisit jednotlivé identifikatory, konstanty a dalsi
elementy jazyka. Tuto dodatecnou informaci, Zze jde napiiklad o identifikator i
nebo identifikator printf, ma analyzator k dispozici a do datové reprezentace tak
napiiklad ulozi dvojici (IDENTIFIER, i) nebo dvojici (IDENTIFIER, printf).

1.6. Aplikace LALR Acronym Loops Recursively

V této praci vytvorim GUI aplikaci, kterd se pro zadanou bezkontextovou
gramatiku pokusi sestrojit syntakticky analyzator. Béhem konstrukce zjisti, zda
je zadana gramatika typu LALR(1). Pokud gramatika neni LALR(1), aplikace
zobrazi konflikty mezi pravidly, které brani tispésné konstrukci. Pokud gramatika
je LALR(1), aplikace umozni pro uzivatelem zadany vstup simulaci LALR(1)
syntaktické analyzy s vystupem c¢innosti analyzatoru. Aplikace by mohla byt
pouzita pri studiu syntaktické analyzy zdola nahoru pro demonstraci analyzy.
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2. Algoritmy

Konstrukce LALR(1) automatu se sklada ze dvou kroki. Nejprve sestavime
mnoziny LALR(1) polozek a poté z nich vybereme informace nutné pro rozho-
dovani automatu.

2.1. Konstrukce mnozin LALR(1) polozek

Mnoziny LALR(1) polozek sestavime tak, Ze za¢neme od jedné pocatecni
mnoziny a pak z dosud vytvorenych mnozin odvodime dalsi. Tyto mnoziny budou
tvorit stavy charakteristicktho LALR(1) automatu, ktery bude reprezentovat
prechody mezi nimi.

Pro sluc¢ovani LR(1) polozek v LALR(1) metodé lze pouzit dva postupy. Bud
nejprve vytvorit vSechny mnoziny LR(1) polozek a poté sloucit ty se stejnym
jaddrem nebo slu¢ovat postupné v pribéhu vytvafeni novych mnozin LALR(1)
polozek. Zvolil jsem postup postupného slucovani, protoze nevyzaduje konstrukei
velkého mnozstvi mnozin LR(1) polozek a je tedy efektivnéjsi. Ma ovSem také
jednu nevyhodu. Jelikoz budeme mnoziny slucovat ,,za béhu“, musime pro kazdou
slou¢enou mnozinu znovu odvodit mnoziny z ni vzniklé a to rekurzivné, protoze
slouceni miize zménit mnoziny prediktivnich symboli v polozkich odvozenych
mnozin. Nésledujici algoritmus jsem prevzal z [6].

Algoritmus 2.1. (Konstrukce mnozin LALR(1) polozek)
Vstupem je expandovand gramatika G' = (N', T, P', S"). Vystupem je mnoZina
mnozin LALR(1) poloZek Q) a prechodovd funkce § charakteristického LALR(1)
automatu A = (TUN, Q, 6, Closure({[S" — .5; {€}]}), F). Algoritmus pouzivd
pomocnou mnozinu dosud nezpracovangch mnozin LALR(1) poloZek W.
1. Na zacdtku definujeme ) et {Closure({[S" — .S; {e}]})} a W et Q. Pre-
chodovd funkce d neni definovand pro Zddny bod definicniho oboru. Opaku-
jeme kroky 2 a 3, dokud plati W # ().

2. Zvolime mnoZinu polozek M € W a provedeme W ) WA\ {M}. Pro kazdy
symbol a € N UT wvyskytujici se v néktere poloZce z M za teckou oznacime

M, = Closure({[A = aa.f; w| | [A = a.af; w] € M}),

tedy M, vznikne z M presunem symbolu a.

3. Pro kazZdou mnoZinu M, provedeme jednu z nasledujicich mozZnosti:

(a) Pokud pro néjaké M' € Q plati Ker(M') = Ker(M,), pak provedeme
slouceni M, = Merge(M,, M'"). Ddle, pokud M, # M’, pak nahradime

puvodni mnozinu M' novou mnozZinou M,, tedy @ e/ (Q\{M'"})U{M,},
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w (WA\A{M'}) U{M,} a ve vSech bodech, kde md 6 hodnotu M’,

tuto hodnotu zménime na M,. Puvodni mnoZina M’ zanikla.
(b) Jinak provedeme @ wf QU{M,} a W “wu {M,}.

Ddle definujeme 6(M, a) “I .

Zacneme tedy od pocateéni mnoziny LALR(1) polozek a nové mnoziny vy-
tvarime z jiz existujicich posouvanim tecky v pravidlech a to pro kazdy symbol
zvlast. Pokud vytvorime mnozinu, kterd méa spoleéné jadro s nékterou jiz exis-
tujici, pak je slou¢ime. Pokud slouceni zptisobi rozsiteni mnoziny prediktivnich
symbold nékteré polozky, pak musime slou¢enou mnozinu znovu zpracovat. Celé
slucovani, coz je hlavnim p¥inosem LALR(1) metody, je pokryto bodem 3a.

Mnozina koncovych stavi F' charakteristického automatu obsahuje ty stavy
z (), které obsahuji reduk¢ni polozku. Mnozinu F' ale pfimo nepotfebujeme. Pti
vybirani potfebnych informaci ze stavii budeme potiebovat védét, o kterou re-
dukéni polozku konkrétné jde. Nestaci informace, Ze stav obsahuje néjakou re-
dukéni polozku. Nemusime tedy evidovat, které stavy patii do mnoziny F'.

2.2. Rozkladova tabulka

Nyni jsme pfipraveni na syntaktickou analyzu. Jesté predtim je ale dobré si
vybrat skuteéné potfebné informace z mnozin LALR(1) polozek, protoZze bychom
je béhem analyzy opakované prochazeli a je neefektivni v nich neustale prohleda-
vat polozky pro informaci, zda pfesouvat nebo redukovat a pti kterém symbolu.
Navic polozky s teckou pfed neterminalem jsou pro syntaktickou analyzu jiz ne-
potiebné, hraly roli jen pfi konstrukci mnozin. Informace z mnozin LALR(1)
polozek si tedy ulozime do rozkladové tabulky, ve které fadky reprezentuji mno-
ziny a sloupce termindly véetné e pro oznaceni konce vstupu. V buiice tabulky
je ulozena informace o akci, kterou by automat mél pti analyze provést v daném
stavu pro dany terminél na vstupu. Nasledujici algoritmus jsem ptevzal z [1].

Algoritmus 2.2. (Vytvoreni rozkladové tabulky)
Vstupem algoritmu je expandovand gramatika G' = (N', T, P, S") a mnoZina
mnozin LALR(1) poloZek Q). Vistupem je rozkladovd tabulka RT s tadky repre-
zentujict stavy charakteristického automatu a sloupci reprezentujici termindly z
T U{e}. Obsahem bunék tabulky jsou akce LALR(1) automatu. Pro kaZdou mno-
Zinu poloZek M € Q) vykondme ndsledugjici kroky:

1. Pokud [A — a.tf] € Ker(M), kdet € T, pak RT(M,t) X presun.
2. Pokud [S" — S.| € Ker(M), pak RT(M,e¢) ' prijeti.

3. Pokud redukcni polozka [A — a.; w] € M, kromé specidlni situace v bodé 2,

a zdroven t € w, pak RT(M,t) Y redukce podle pravidla A — «.
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4. V ostatnich pripadech RT(M,t) “ o amitnuti,

Rozkladova tabulka tedy abstrahuje od LALR(1) polozek. Pokud jsme ve
stavu M, na vstupu je symbol ¢ a M obsahuje polozku s teckou pfed termina-
lem ¢, pak pfesouvame. Pokud takova polozka v M neni a ¢t patii do mnoziny
prediktivnich symboli jedné redukéni polozky, pak redukujeme podle pravidla v
této polozce. Ve speciadlnim piipadé, kdy je vstup vycerpany a mohli bychom re-
dukovat podle pravidla S” — S, pak vstup pfijmeme, protoze jsme jej praveé cely
odvodili. Jde jen o specidlni ptfipad redukce, nicméné musime zastavit analyzu,
proto si zde ulozime akci prijeti. Pokud ani jedna z predchozich situaci nenastala,
pak jsme nacetli symbol, ktery se v daném kontextu nemtize nachazet, a vstup
tedy neni z gramatiky odvoditelny, proto jej zamitneme.

Za povsimnuti stoji, ze body 1 a 3 se vzajemné nevylucuji. V tom pripadé
by se ale jednalo o konflikt pfesun/redukce. Podobné miize bod 3 platit pro vice
ruznych redukénich polozek. V tom ptipadé ale nastal konflikt redukce/redukce.
Pomoci rozkladové tabulky tedy lze snadno zjistit konflikty v automatu tak, ze
budeme predefinovavat jiz definovanou butiku v tabulce.

2.3. Syntakticka analyza

LALR(1) automat se béhem syntaktické analyzy podle rozkladové tabulky
rozhoduje co udélat, a podle prechodové funkce ¢ charakteristického LALR(1)
automatu prepinéd kontext. Nésledujici algoritmus jsem prevzal z [1].

Algoritmus 2.3. (Syntaktickd analyza LALR(1) automatu)
Vstupem algoritmu je gramatika G = (N, T, P, S), jeji LALR(1) automat, pre-
chodovd funkce § charakteristického LALR(1) automatu, rozkladovd tabulka RT
a retézec w € T*. Vystupem je prijeti ¢i zamitnuti retézce w. Algoritmus cte po
jednom symbolu ze vstupu, dokud vstup bud nepFijme nebo nezamitne. Aktudlni
symbol na vstupu oznacime t. Pokud je vstup prazdny, pak je t = €. Aktudlni
vrchol zasobniku oznacime top.

1. Na zacdatku je na zasobniku pouze Closure({[S" — .S'; {€}]}).
2. Pribéiny krok opakujeme, dokud bud nepiijmeme nebo nezamitneme w.

(a) Pokud RT(top,t) = presun, pak na zdsobnik uloZime (top,t) a posu-
neme se ve vstupu na dalsi symbol.

(b) Pokud RT (top,t) = redukce podle pravidla A — o € P, pak ze zdsob-
niku odebereme |a| prvki a poté na zasobnik uloZime 6(top, A).

(¢) Pokud RT(top,t) = prijeti, pak prijmeme Tetézec w.

(d) Jinak zamitneme tetézec w.
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3. Implementace

Pro implementaci aplikace jsem zvolil objektovy pristup a jazyk C++4. Pro
implementaci GUI jsem zvolil Qt framework. Aplikaci jsem vytvoril ve vyvojovém
prostiedi MS Visual Studio, ve kterém jsem také vytvoril instalator pro operacni
systém MS Windows. Pro tyto prostfedky jsem se rozhodl, protoze s nimi mam
nejvice zkusenosti a nemél jsem zadny silny divod volit néco jiného.

Aplikaci jsem fesil multiplatformné a poskytuji verze pro operacni systémy
MS Windows a Linux.

3.1. Zadani gramatiky

Pro zadani gramatiky jsem zvolil Backus-Naurovu formu pro jeji rozsifenost.
V této notaci se netermindly zapisuji uzaviené mezi znaky < a > a termindly se
zapisuji uzaviené bud do uvozovek nebo apostrofii. Terminal mutze obsahovat li-
bovolné znaky vcetné bilych, pouze pokud obsahuje znak " nebo ’, je nutné zvolit
ten zapis, ktery nepouziva tento znak. Symbol € se zapisuje jako ,prazdny ter-
minal“ tedy jako "" nebo ’’. Neterminal mtze obsahovat libovolny znak véetné
bilych s vyjimkou znaku > z divodu nejednoznac¢nosti zapisu. Pravidlo v nejo-
becnéjsi podobé vypada nasledovné:

nonterminal ::= expl | exp2 | ... | expN

Cést nonterminal znaéi neterminél na levé strané pravidla bezkontextové
gramatiky. Levd a prava strana pravidla je oddélena symbolem ::=. C4sti
expl, exp2, ..., expN znaci pravé strany pravidel tedy expanze neterminalu
nonterminal a skladdaji se z posloupnosti terminalti a neterminalti. Symbol | od-
déluje jednotlivé expanze. Piikladem pravidla v Backus-Naurové formé by tedy
mohlo byt:

<vyraz> ::= <vyraz> ’+’ <vyraz> | <vjraz> ’x*’ <vjraz>

Gramatiku lze do aplikace zadat dvéma zptsoby. Bud ru¢né p¥imo v apli-
kaci po jednotlivych pravidlech nebo nactenim souboru, kde se na kazdém radku
vyskytuje jedno pravidlo a symbol -> pfed netermindlem oznacuje pocatecni
symbol.

Pfi ruénim zadavani se béhem psani pravidla ovéfuje, zda pravidlo ,dava
smysl“. Dokud pravidlu aplikace nerozumi, tlac¢itko pro pridani je neaktivni a
aplikace tak neumozni pravidlo ptidat. Cilem tohoto chovani je uzivateli naznagcit,
ze pravidlo neni v poradku. Jinak je ale ptridavani pravidel velmi shovivavé a
jakmile pravidlo dava alespon trochu smysl, aplikace jej prijme s tim, Ze ignoruje
veskeré ¢asti, kterym nerozumi.

Seznam pravidel se chova jako mnozina pravidel a proto pridanim jiz existuji-
ciho pravidla nedojde k jeho duplikovani. Navic aplikace slucuje vSechna pravidla
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se stejnou levou stranou do jednoho slozeného pravidla. Pokud tedy uzivatel prida
pravidlo s levou stranou, pro kterou jsou jiz definovana jina pravidla, pravidlo se
pripoji na konec slozeného pravidla.

3.2. Datova reprezentace

Zakladnim stavebnim kamenem je objekt reprezentujici symbol. Ten se sklada
ze jména symbolu a informace, zda se jedna o terminal ¢i neterminal. Ze symboli
se sklada vétna forma, coz je posloupnost symbolii.

Pravidlo jsem reprezentoval jako dvojici skladajici se ze jména symbolu na
levé strané pravidla (v pravidlech bezkontextovych gramatik je na levé strané
vZdy jen jeden netermindl) a vétné formy na pravé strané pravidla. LALR(1)
polozka se sklada z pravidla, pozice tecky a mnoziny prediktivnich symboli.

Objekt reprezentujici gramatiku se sklddd z mnoziny neterminald, mnoziny
terminalli, pole pravidel a mapovani neterminalti na pravidla s timto netermi-
nalem na levé stran€, pro rychlé zjisténi pravidel s danym neterminalem na levé
strané. Pravidla jsou ocislovana podle svého indexu v poli. Gramatika je od svého
vzniku expandovana, proto neni tfeba udrzovat pocatecni symbol, protoze ten je
vzdy S'.

Objekt reprezentujici syntakticky analyzator je asociovan s gramatikou, pro
kterou vznikl. Syntakticky analyzator dale obsahuje mnozinu mnozin LALR(1)
polozek, prechodovou funkci § charakteristického LALR(1) automatu, rozklado-
vou tabulku a mnozinu konfliktd. Mnoziny LALR(1) polozek jsou ocislovany a
dale se pracuje jen s jejich ¢isly. Funkce ¢ je reprezentovana jako mapovani bodu
aktivni domény funkce na jeji hodnoty. Konflikt je reprezentovan dvojici ¢isel
pravidel, ktera jsou v konfliktu, a typem konfliktu.

Pokud se budeme divat na buiiky rozkladové tabulky s hodnotou zamitnuti
jako na prazdné bunky, pak je tabulka fidka. V daném kontextu totiz lze presou-
vat nebo redukovat typicky jen pfi nékolika mélo symbolech na vstupu. Z tohoto
divodu je tabulka reprezentovana jako mapovani soufadnic neprazdnych bunék
na jejich hodnoty. Napftiklad pro jazyk C ma tabulka asi 33 000 bunék, ale jen
asi 6300 z nich jsou neprazdné. I kdyz ulozeni hodnoty ridké tabulky zabere troj-
nasobek mista kvili ukladani soutadnic, stale se usetii podstatné c¢ast tabulky.
Akce v tabulce jsou reprezentovany éislem. Cislo odpovidajici nékterému pravidlu
z gramatiky znamend redukci podle tohoto pravidla. Akci pfesunu a prijeti jsou
prifazeny specialni hodnoty mimo tento rozsah.

3.3. Vypocet mnozin FIRST

Z divodu efektivity jsem tento algoritmus rozdélil na dvé ¢asti, viz sekei 3.8.3.
Prvni ¢ast spocitd mnozinu FIRST pro neterminal a druhd pro vétnou formu
tak, ze vysledek slozi z jiz znamych vysledki pro neterminaly vyskytujici se v
této vétné formé. Nésledujici algoritmus jsem prevzal z [4].
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Algoritmus 3.1. (Vypocet mnoziny F'IRST pro neterminél)
Vstupem algoritmu je gramatika G = (N, T, P, S) a neterminal A € N. Vystu-
pem je mnoZina FIRST(A). Algoritmus pouZiva pomocnou mnoZinu W a pole
priznakid computing pro netermindly. Proky pole jsou na zacdtku vsechny nasta-
veny na hodnotu false.

1. Na zacdatku nastavime FIRST(A) 24 0, computing[A] “ true a opakujeme
kroky 2—/ pro kazdé pravidlo A — « € P. Jakmile zpracujeme vsechna
pravidla, vrdtime zpét computing| A = false a algoritmus konci.

P . . def def .

2. Necht je « = s1...5,. Nastavime i = 0 a W = {e}. Pokud je n =0, pak

pokracujeme krokem /.

3. Nastavime i “ i + 1. Pokud je s; € T, pak FIRST (s;) = {s;}. Jinak

pokud FIRST(s;) jesté nebylo spocitino, pak jej bud podle tohoto algo-
ritmu rekurzioné spocitdme, pokud computingls;] = false, nebo prove-

deme FIRST(A) = FIRST(A)U (W \ {€}) a pokracujeme krokem 2 pro

dalsi pravidlo, pokud computingls;] = true. Nastavime W «f (W {e}) U
FIRST(s;). Opakujeme krok 3, dokud platii < n a zdrovern e € W.

4. Nastavime FIRST(A) 2 FIRST(A) UW.

Hledéni prvki mnoziny F'TRST(A) je hledéni vSech terminalii, které se mohou
objevit na zacatku nékterého odvozeni z A, popripadé €, pokud z A lze odvodit e.
FIRST(A) tedy vznikne slou¢enim F'IRST(«) pro vSechny vétné formy « pfimo
odvoditelné z A. V ramci vétné formy postupujeme po symbolech zleva doprava.
Pokud je aktuélni symbol terminal, pak jej ptidame do vysledku a s touto vétnou
formou jsme skoncili, protoze nas zajima pouze prvni neterminal. Pokud je aktu-
alni symbol neterminal, pak na néj pouzijeme algoritmus rekurzivné a vysledek
ptridame do celkového vysledku az na pripadné €. Pokud by vysledek aktualniho
neterminalu obsahoval €, musime pokracovat dal, protoze z tohoto neterminalu
lze odvodit e. Pokud takhle dojdeme az na konec vétné formy a neskoncily jsme
ani na poslednim symbolu, coz tedy znamena, Ze po cesté byly samé neterminaly,
z kterych lze odvodit €, pak i z celé vétné formy lze odvodit e.

Pii vypoctu mnozin FIRST pro vnitfni neterminaly by se mohl algorit-
mus zacyklit, pokud bychom rekurzivné pocitali néco, co jiz mame rozpoci-
tané. Napfiklad pro gramatiku s pravidly S — AS|a a A — a|e jsou vSechny
véty odvoditelné z S tvofeny libovolnym nenulovym poc¢tem symbolt a, proto
FIRST(S) = {a}. Gramatika ale obsahuje rekurzi a algoritmus by se mohl za-
cyklit. Proto si vypocet pro neterminal oznacime a kdykoliv bychom jej potifebo-
vali rekurzivné provést znovu pro stejny netermindl, tak ulozime dosud spocita-
nou c¢ast kromé ptipadného e a vypocet ofizneme, protoze odtud jiz nemiizeme
spocitat nic nového.
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Algoritmus 3.2. (Vypocet mnoziny FIRST pro vétnou formu)
Vstupem algoritmu je gramatika G = (N, T, P, S), vétnd forma o = s1...8, €
(NUT)* a mnoziny FIRST (s;) pro vSechna i = 1...n, kde s; € N. Vistupem
je mnozina FIRST ().

1. Na zacdtku nastavime FIRST () = {€e} ai “I0. Pokud jen =0, pak

algoritmus konci.

2. Nastavime i "< i + 1. Pokud je s; € T, pak FIRST(s;) = {s;}. Nastavime

FIRST («) xf (FIRST () \ {€}) U FIRST(s;). Opakujeme krok 2, dokud

platii < n a zdroveri e € FIRST(s;).

Mnozinu F'IRST pro vétnou formu tedy spocitame tak, ze postupné projdeme
symboly vétné formy zleva doprava a pridame do ni obsah jiz znamych vysledkt
pro netermindly a pokracujeme, pokud jsme pridali i €, nebo pridame aktualni
terminal a skonc¢ime. V kazdém kroku z vysledku odebirame ¢, protoze pokud
jsme jej v predchozim kroku ptidali, pak vypocet nekonci a o vysledku rozhodne
aktudlni symbol.

3.4. Vypocet uzavéru mnoziny LALR(1) polozek

Algoritmus 3.3. (Vypocet uzavéru mnoziny LALR(1) polozek)
Vstupem algoritmu je gramatika G = (N, T, P, S) a mnoZina LALR(1) poloZek
M. Vystupem je mnozina Closure(M). Algoritmus pouZiva pomocnou mnozinu
dosud nezpracovanych LALR(1) polozek W.

1. Na zacatku nastavime Closure(M) “raw ™ Opakujeme kroky 2
a 3, dokud plati W # ().

2. Zvolime LALR(1) polozku r € W a nastavime W “w \ {r}. Oznacime

symbol za teckou v r jako B. Pokud je tecka v r na konci pravidla, pak
je timto symbolem €. Pokud B € T U {¢e}, pak opakujeme krok 2 pro dalsi
poloZku.

3. Polozka r je tedy tvaru [A — «a.By;wl], kde B € N a a,y € (NUT)*".
Zavedeme movou mnoZinu prediktivnich symboli r(7y,w) = FIRST(%).

Pokud ¢ € k(y,w), pak upravime rk(7y,w) «f (k(y,w) \ {€}) Uw. Pro

kazdé pravidlo tvaru B — [ € P wytvorime novou LALR(1) poloZku

P et [B — .(; k(v,w)] a provedeme jeden z nasledujicich kroki:

(a) Pokud existuje LALR(1) polozka p' € Closure(M) takovd, Ze Ker(p) =

Ker(p'), pak provedeme LA(p) = LA(p) ULA(p") a Closure(M) =
(Closure(M)\{p'}) U{p}. Ddle, pokud plati jedna z nasledujicich pod-
minek:
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i. pew
it. LA(p") € LA(p) a zdroven = C§, kdeC € N ad € (NUT)*, a
zdrovern e € FIRST(0)
pak provedeme W (WAA{P'}H) U{p}.
(b) Jinak provedeme Closure(M) w Closure(M)U{p} a W “wu {r}.

Uzévér mnoziny LALR(1) poloZzek tedy vytvorime tak, Ze postupné proché-
zime polozky a odvozujeme z nich polozky nové. Odvozeni probéhne tak, ze z
polozky s teckou pred neterminalem vytvorime pro kazdé pravidlo s timto neter-
minalem na levé strané polozku s teckou na zacatku pravé strany tohoto pravidla
a patficné upravime mnozinu prediktivnich symboli. Pokud jsme takto vytvo-
fili polozku s dosud unikatnim jadrem, pak ji musime také projit. Pokud noveé
vytvorena polozka ma spole¢né jadro s nékterou jiz existujici polozkou, pak slou-
¢ime jejich mnoziny prediktivnich symboli a nahradime piivodni polozku nové
vytvorenou. Uzavér mnoziny LALR(1) polozek bude tedy obsahovat jen polozky
s unikatnimi jadry. Pokud jsme nékterou polozku sloucili, mtze to mit vliv na po-
lozky z ni odvozené, proto musime sloucenou polozku znovu projit. Nemusime ji
ovsem znovu prochazet, pokud sloucenim nedoslo k rozsiteni mnoziny prediktiv-
nich symboli ptivodni polozky nebo pokud v této poloZzce nenésleduje neterminal
po tecce a tedy z ni stejné nic nového nelze odvodit nebo pokud se nové sym-
boly v mnoziné prediktivnich symboli nemohou dostat do mnozin prediktivnich
symbolt (v, w) odvozenych polozek.

Ve své implementaci fadim LALR(1) polozky podle jejich jader. Dvé polozky
lisici se pouze v mnoziné prediktivnich symboli jsou tedy z hlediska fazeni pova-
zovany za ekvivalentni. Po odvozeni nové polozky se ji pokusim vlozit do mnoziny
uzaveéru. Pokud se polozka do mnoziny vlozila, jde o polozku s dosud unikatnim
jadrem. Jinak v mnoziné jiz je polozka se stejnym jadrem. Misto vytvareni slou-
¢ené polozky a nasledné nahrazovani ptivodni polozky pfimo pridam symboly
mnoziny prediktivnich symbolt odvozené polozky do mnoziny prediktivnich sym-
bolti ptivodni polozky. Mnozinu dosud nezpracovanych polozek W reprezentuji
pomoci mnoziny ukazatelid na tyto polozky, proto se pfipadna zména pii sluco-
vani projevi i v mnoziné W. Nemusim tedy pfi slucovani provadét nahrazovani
puvodnich polozek v mnoziné uzavéru a mnoziné W. Algoritmus jsem popsal
prevazné konstruktivné pro lepsi pochopeni.

3.5. Konstrukce mnozin LALR(1) polozek

Ve své implementaci algoritmu 2.1. si pfed konstrukci mnozin M, namapuji
polozky na symbol nasledujici za jejich teckou a nasledné toto mapovani projdu
a pro kazdy symbol a vytvorim mnozinu M, jako uzavér polozek namapovanych
na tento symbol. Nové vytvorenou mnozinu M, rovnou zpracuji.

30



Dale se algoritmus strukturou velmi podoba algoritmu pro vypocet uzavéru
mnoziny LALR(1) polozek. Proto jsou i mé implementace téchto algoritmi velmi
podobné. Mnoziny jsou fazeny podle svych jader. Dvé mnoziny liSici se pouze v
mnozinach prediktivnich symbolt svych polozek jsou tedy z hlediska fazeni pova-
zovany za ekvivalentni. Pokud se tedy mnozina pii pokusu o vlozeni do mnoziny
@ nevlozi, slou¢im ji s jiz existujici mnozinou se stejnym jadrem. Mnozina ()
tedy obsahuje pouze mnoziny s unikatnim jadrem. Slu¢ovani mnozin opét prova-
dim pfimou upravou ptivodni mnoziny tak, ze do mnozin prediktivnich symboli
LALR(1) polozek pfidam symboly z odpovidajicich polozek nové vzniklé mno-
ziny. V mnoziné W uchovavam c¢isla dosud nezpracovanych mnozin. Funkce ¢
pracuje také s ¢isly mnozin. Znovu mi tak pfi slucovani odpada adrzba mnozin

W a @ a funkce 0.

3.6. Detekce konfliktu

Konflikty detekuji pti konstrukci rozkladové tabulky. Pro kazdou bunku ta-
bulky si pamatuji vSechna pravidla, ktera vedla na definici této bunky, vcetné
informace, zda Slo o presun nebo redukci. Po dokonceni konstrukce rozkladové
tabulky zkontroluji, zda pro nékterou buitku nebylo definovano vice hodnot. V pfi-
padé vice hodnot pro jednu bunku sestavim konflikty a informuji o nich uzivatele
aplikace.

3.7. Okno automatu

Okno automatu je nemodalni. Aplikace tak umoznuje vytvorit vice automatt
pro stejnou gramatiku nebo vice automati pro rizné gramatiky. Chtél jsem tak
uzivateli umoznit pfimo srovnavat ¢innost dvou stejnych automatt pro rizny
vstup nebo ¢innost dvou rtznych automati. Proto obsahuje okno automatu gra-
matiku, pro kterou byl automat zkonstruovan.

Po vyhodnoceni vstupu je v pripadé pfijmuti sestaveno odvozeni vstupu z
gramatiky. Toto odvozeni ale miize byt velmi pamétové i ¢asové narocné. Proto
pro ¢innost automatu s prilis velkym poctem krokt aplikace uzivatele varuje o
narocnosti sestrojeni tohoto odvozeni a d4& mu na vybér, zda jej i presto chce
sestrojit.

3.8. Optimalizace

Po prvni ,intuitivni“ implementaci konstrukce LALR(1) automatu jsem zjis-
til, Ze je konstrukce velmi pomala. Pro testovaci gramatiku, ktera vede na asi o

vvvvvv

Musel jsem tedy optimalizovat. Konstrukce pro testovaci gramatiku trvala po
optimalizacich 1 vtefinu.
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Pfi hledani iizkého mista aplikace jsem pouzil profilovaci program vyvojového
prostfedi MS Visual Studio. Jak se ale nakonec ukazalo, zdaleka neslo jen o
jedno nebo dvé slabsi mista. Celkem jsem provedl asi 10 optimalizaci, které az
dohromady daly dobry vysledek. Nékteré z nich se témér neprojevily, jiné se
naopak projevily hodné, nicméné vétsina z nich zrychlila konstrukei o 5-10%.

Optimalizace spocivaly zejména ve snizovani poc¢tu volani procedur a ve
zméné datové reprezentace, se kterou lze pracovat rychleji. Nasleduje popis vy-
znamneéjsich optimalizaci.

3.8.1. Oc¢islovani symbola

Profilovaci program nejprve ukazal, Ze nejvice casu se travi pii vkladani no-
vych LALR(1) polozek do mnozin LALR(1) polozek pfi vypoctu jejich uzavéra a
pii vkladani mnozin LALR(1) polozek do mnoziny téchto mnozin. MnoZiny mam
ovsem reprezentovany pomoci kontejneru s logaritmickou slozitosti vSech operaci
a ,rychlejsi“ kontejner pouzit nelze, jelikoz v nich potiebuji neustale vyhledavat
podle jader polozek nebo jader mnozin polozek. Musel jsem tedy zrychlit samot-
nou operaci, ktera se pri vkladani vykona v logaritmickém poctu zavislém na
velikosti kontejneru. Touto operaci bylo porovnani jader LALR(1) polozek, které
se prevazné sklada z porovnavani symbold v jejich pravidlech.

V piivodni implementaci jsem pfimo v symbolu uchovaval fetézec, ktery re-
prezentoval nazev symbolu v pripadé neterminalu nebo hodnotu symbolu v pfi-
padé terminalu. Pritom béhem konstrukce LALR(1) automatu neni potieba znat
primo obsah téchto Tfetézcii, je potieba jen od sebe rozlisit rizné symboly. Proto
jsem symboly ocisloval. Skute¢ny obsah symbol zna jen gramatika. Pravidla,
se kterymi se dale pracuje, obsahuji jen tyto ,ciselné* symboly. Kdyz je tieba
znat skutecnou podobu pravidla pro prezentaci uzivateli aplikace, gramatika jej
prelozi.

Zredukoval jsem tak porovnavani fetézcil na porovnavani ¢isel. Retézce byly
navic v kédovani Unicode. I za predpokladu velmi kratkych jmen symbolt bylo
mozné predpokladat alespon trojnasobné zrychleni. Pocet téchto porovnavani se
navic pohyboval v fadech statisicti. Piesto se optimalizace témér neprojevila.

3.8.2. Cisla pravidel v LALR(1) polozkach

Jelikoz se predchozi optimalizace témér neprojevila i pres tak vysoky pocet
vyskytl, bylo zfejmé, ze problém spise spocival v poc¢tu porovnani symbold nez
v rychlosti tohoto porovnani. Symboly se porovnavaji hlavné pii porovnavani
pravidel, u kterého opét neni dtlezity samotny obsah pravidla, je potfeba jen
rozlisit rizné pravidla. V.LALR(1) polozkach jsem ukladal celd pravidla. P¥itom
pravidla byla od zac¢atku oc¢islovana kviili odkazu na pravidlo v rozkladové tabulce
pti redukci, coz jsem piehlédl. Toto prehlédnuti jsem tedy napravil ukladanim
Cisla pravidla v . LALR(1) polozkach misto celého pravidla.
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Zredukoval jsem tak porovnavani pravidel a tedy porovnavani vice symbolii
na porovnavani ¢isel. Pii konstrukci je ale potieba znat i obsah pravidla. Casto
je potfeba se podivat na symbol za teckou. Pravidla jsou ovSem v gramatice
ulozena v poli a ¢islo pravidla je indexem do tohoto pole, proto je zpomaleni
pti tomto ,nahlédnuti“ do pole pravidel zanedbatelné oproti zredukovani poctu
porovnavani symbolt. Tato optimalizace zrychlila konstrukci asi o 15%.

Mohlo by se zdat, ze ocislovani symboli po tomto vyuziti ¢isel pravidel v
LALR(1) polozkach ztratilo smysl. I kdy?Z je to ¢astecné pravda, stéle se symboly
objevuji v mnozinach prediktivnich symboli, v argumentech prechodové funkce
a soutadnicich rozkladové tabulky, kde optimalizace zrychluje vkladani a vyhle-
davani hodnot.

3.8.3. Predpoditani mnozin FIRST pro neterminaly

Po pfedchozi optimalizaci travila konstrukce nejvice casu vypoctem mno-
zin FIRST. Tyto vypocty je nutné provadét béhem vypoctu uzavéru mnoziny
LALR(1) polozek. Pavodné jsem pocital mnoziny F'IRST pro kazdou vétnou
formu vzdy od zacatku. Z algoritmu je patrné, ze se béhem tohoto vypoctu poci-
taji mnoziny FIRST pro neterminaly rekurzivné do hloubky. Pfitom se béhem
celé konstrukce muze stat, ze se mnozina FIRST pro néktery netermindl spo-
¢ita vice nez tisickrat, coz je velmi neefektivni. Proto pfed samotnou konstrukci
nejdiive spo¢itam mnoziny F'I RST pro vSechny neterminaly a vysledek si ulozim.
Mnoziny FIRST pro vétné formy potom staci spocitat kombinaci vysledki pro
neterminaly nachézejici se v téchto vétnych forméach. Zredukoval jsem tak poten-
cidlné velmi hluboké rekurze na jejich prvni troven. Tato optimalizace zrychlila
konstrukci asi dvojnasobné.

V pamatovani mnozin FIRST by slo jit dal a ulozit si ji pro kazdé jadro
LALR(1) polozky, protoze i stejnd jadra se mohou vyskytnou na vice mistech.
Pocet unikatnich jader je ale mnohem vétsi nez pocet neterminalii, protoze pro
kazdy neterminal bude pritomno alespon jedno pravidlo a pro pravidlo bude exis-
tovat vice pozic tecek. Naopak pocet vyskytt jednoho jadra je mnohem mensi néz
pocet vyskytl jednoho neterminélu, protoze vyskyt jednoho jadra bude typicky
znamenat vyskyt vice neterminalti. Navic pro jedno pravidlo bude existovat vice
jader lisicich se jen v pozici tecky, takze i pfesto, ze jadra budou jina, neterminaly
v nich budou stejné. I kdyz jsem to nezkousel, myslim si, ze by tato dalsi optima-
lizace nepfinesla velké zrychleni a naopak by velmi zvysila pamétovou naroc¢nost.

3.8.4. Implicitni sdileni mnozZin prediktivnich symbola

Po predchozi optimalizaci travila konstrukce nejvice ¢asu pii plnéni mnozin
prediktivnich symbold. Tyto mnoziny se plni pfi slu¢ovani polozek se stejnymi
jadry, pri odvozovani novych polozek pti vypoctu uzavéri mnozin a pii odvo-
zeni novych mnozin LALR(1) polozek. Kromé slucovani polozek se pfitom jedna
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o kopie celych mnozin. Pfi vypoctu uzavéru mnozin z jedné polozky odvodime
obecné vice polozek, ale vSsechny budou mit stejnou mnozinu prediktivnich sym-
bolti. Stejné tak nové mnoziny polozek vznikaji posunutim tecky v polozkéach,
¢imz vznikne nova polozka, kterd ale ma porad stejnou mnozinu prediktivnich
symbolii.

Nabizi se tedy tyto mnoziny sdilet. Samoziejmé se mohou pozdéji mnoziny
zménit vlivem slucovani, ale méfenim jsem zjistil, Ze az 90% procent mnozin bylo
kopii jiné mnoziny. Sdileni jsem implementoval jako implicitni, mnoziny se tedy
sdili tak dlouho, jak jen to je mozné. Kazda mnozina méa pocitadlo polozek, které
ji sdili. Polozka, ktera bude sdilenou mnozinu potiebovat upravit, si ji zkopiruje
a snizi pocitadlo sdileni ptvodni mnoziny. Tato optimalizace zrychlila konstrukci
asi ¢tyrnasobné.

3.8.5. MnozZina prediktivnich symbolu jako bitové pole

Nyni konstrukce travila nejvice ¢asu ve slucovani mnozin prediktivnich sym-
boli. Mnoziny jsem mél opét implementovany pomoci kontejneru s logaritmic-
kymi slozitostmi operaci. Symboly jsou ovSem ocislovany a jejich oc¢islovani tvori
souvislou posloupnost. V mnozinach prediktivnich symbolt tak ve skutec¢nosti
ukladam, ktera cisla z néjakého rozsahu jsou v mnoziné pritomna. Navic pocet
terminalt je po vytvofeni gramatiky znam a béhem konstrukce se neméni. Dalo
by se tedy misto této mnoziny terminalt ukladat pole vlajek, kde i-ta pozice
znaci, zda se i-ty terminal z rozsahu v mnoziné nachazi. Sice bych tak v kazdé
mnoziné zbyte¢né ukladal i informaci o tom, ze tam néktery terminal neni, ale
na kazdy terminal mi staci pouze jeden bit.

Pocet terminalt v redlnych gramatikach vétsinou nepteroste 128. Naptiklad
gramatika pro jazyk C obsahuje 83 terminalii. Pro reprezentaci mnoziny pomoci
bitového pole mi tak bude typicky stacit 20 bajti, 16 bajti pro samotné pole
bitd a 4 bajty pro ukazatel na toto pole. V pfedchozi implementaci mnozin by
vyskyt jiz dvou terminall zabral nejméné 28 bajti. Kazdy dalsi neterminal by
navic zabral dalsich 12 bajti. Kontejnery s logaritmickymi operacemi se vétsinou
implementuji jako binarni stromy. Kazdy uzel stromu tedy mé dva 4-bajtové
ukazatele a samotnou hodnotu. I kdybych hodnotu omezil na jeden bajt, coz
by gramatiku limitovalo na maximalné 256 terminald, by uzel pravdépodobné
zabral 12 bajtt z divodu zarovnavani objektti v paméti na nasobky ¢tyt. Situace
by dopadla jesté hiite na 64-bitové architektufe.

Co je ale zajimavéjsi nez usettené misto je zrychleni operaci. Vyhledani sym-
bolu v mnoziné znamena otestovani bitu s odpovidajicim indexem, coz je kon-
stantni slozitost oproti logaritmické. Pti slucovani mnozin stac¢i mnoziny bitoveé
seCist. Pro vétsinu gramatik s poctem terminali do 128 se tak celé slouceni pro-
vede na 4 bitové soucty, popfipadé€ na 2 bitové soucty na 64-bitové architekture.
Ptitom nezalezi na velikosti mnoziny. Naopak v ptivodnim feSeni se slucovani
délo vkladanim do stromu a jeho pripadnym vyvazovanim a pocet téchto vkla-

34



dani zévisel na velikosti mnoziny. Podobné kopirovani mnozin typicky vede na 4
respektive 2 pritazeni bez ohledu na velikost mnoziny. Pouze prichod mnozinou
by mohl byt pomalejsi, jelikoz se musi projit vSechny terminaly a testovat, zda
jsou v mnoziné pritomny, oproti projiti jen téch terminali, které v mnoziné sku-
tecné jsou. I kdyz i to je sporné, jelikoz mnozinou v ptivodnim reseni se prochézi
podle sefazeni, coz neni zrovna nejefektivnéjsi priichod stromem. Navic projit
mnoziny je potieba jen jednou pfi konstrukei rozkladové tabulky, kdezto kopiro-
vani a slucovani se provadi takika neustale. Tato optimalizace méla na konstrukci
nejvetsi vliv, zrychlila ji asi osminasobné.

Stejnym zptisobem reprezentuji i mnoziny FIRST, jelikoz mnoziny predik-
tivnich symboli z nich vznikaji. Dalsiho zrychleni se tak dosdhne pii vypoctu
uzavéru mnoziny LALR(1) polozek v podmince, zda se nové symboly pii slou-
¢eni mohou dostat do odvozenych polozek. Ovéreni této podminky se sklada z
hledani € v mnozinach FIRST pro netermindly vyskytujici se v pravidle a tato
operace se provede v konstantnim ¢ase oproti logaritmickému v ptivodnim feSeni.
Platnost podminky, zda pii slucovani doslo k rozsifeni mnoziny prediktivnich
symbolil, lze stanovit porovnanim poctu nastavenych bitti pred a po slouceni.

Optimalizace ocislovani symbolt vzhledem k dosazenému vysledku mozné vy-
padala zbytecné, nicméné jen diky ni jsem mohl reprezentovat mnoziny terminalt
jako bitové pole, protoze tato reprezentace vyzaduje, aby terminaly tvorily sou-
vislou posloupnost ¢isel, coz Tfetézce nesplnuji.

Implicitni sdileni se zachovalo, jelikoz jsem pro bitové pole pouzil kontejner z
Qt framework, ktery je implicitné sdilen. Je ovSem otéazkou, zda je v tomto pripadé
sdileni ku prospéchu, jelikoz samotna rezie sdileni je pravdépodobné pomalejsi nez
okopirovani téch par bajt a mista se také asi moc neusetii.

3.9. Testovani

Konstrukce LALR(1) automatu je pomérné slozity proces a kvili slozitym
datovym typtim se Spatné ladi. Navic chyba v kterémkoliv kroku konstrukce se
projevi az pfi samotné syntaktické analyze. Z tohoto diivodu jsem si v prtibéhu
vyvoje navrhl 6 testi1, které by béhem konstrukce mély odhalit vSechny zakladni
chybu, vytvoril jsem pro ni test, aby byla v budoucnu odhalena, pokud by se
znovu objevila. Tyto testy kontroluji vypocet mnozin FIRST, konstrukci mno-
zin LALR(1) polozek, konstrukei rozkladové tabulky, spravnou detekei konflikti
a syntaktickou analyzu. Testovaci gramatiky jsou z diivodu nutnosti definice me-
zivysledkt v testech malé, ale snazil jsem se, aby pokryly co nejvétsi rozsah chyb,
proto jsou nékteré z nich pomérné slozité.

Jako vzory korektnich vysledki jsem pouzil nékteré fesené piiklady z [1] a
zejména vystup aplikace ParsingEmu [10] a programu Bison [9]. ParsingEmu zob-
razuje jednotlivé mezivysledky konstrukce, coz mi velice pomohlo i pii samotném
pochopeni algoritmii. Bison pro konstrukci generuje velmi detailni vystup.
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Pro realizaci testovani jsem zvolil primitivni zptisob zalozeny na podminéném
prekladu a aserci. Definici symbolické konstanty se aplikace pfelozi v testovacim
rezimu, ve kterém jsou dostupné nékteré dodatecné metody a data pro ucely
testovani. V tomto rezimu do aplikace nactu testovaci gramatiky v pevné daném
poradi a aplikace postupné spusti jednotlivé testy. Testy se skladaji z mnoha
aserci, takze kdyz néktera podminka neplati, aplikace se v misté této nesplnéné
podminky zastavi. Pokud aplikace projde pies vsechny testy, pak testy uspély.

Systém testovani jsem navrhoval na zacatku vyvoje a neplanoval jsem jej v
takovém rozsahu, v jakém nakonec dopadl, proto jsou testy pomérné neohebné a
mnohé zmény v implementaci konstrukce vyzaduji rozsahlé ipravy testi. Hlavnim
problémem je zavislost testli na datové reprezentaci konstrukce.

Pro testovani vykonu konstrukce jsem si na internetu nasel a upravil nékteré
gramatiky realnych programovacich jazykt, které byly dostupné v syntaxi pro
program Bison. Na pfevod do zapisu gramatiky pouzivaného moji aplikaci jsem
si napsal pomocny program. Na otestovani syntaktické analyzy pro delsi vstup
jsem pouzil svij stary zdrojovy kod.
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4. Vysledek

V této praci jsem vytvoril aplikaci, ktera se pro vstupni bezkontextovou gra-
matiku pokusi sestrojit syntakticky analyzator. V piipadé tspéchu aplikace umoz-
nuje simulovat jeho ¢innost, jinak jsou uzivateli predlozeny konflikty a jejich typ.

Gramatiku lze zadat nactenim souboru nebo rucné primo v aplikaci. Obé
metody pouzivaji Backus-Naurovu formu pro zapis pravidel. Po zadani gramatiky
je umoznéna jeji editace, zaloZzena na pridavani a odebirani pravidel. Provedené
zmény lze vracet nebo vracené zmény znovu provést. Upravenou gramatiku lze
ulozit.

Aplikace umoznuje simulaci ¢innosti syntaktického analyzatoru pro libovolny
vstup. Simulace ¢innosti je tvofena tabulkou, ve které kazdy radek reprezentuje
jeden krok analyzatoru. Tabulka obsahuje tfi sloupce zobrazujici obsah zasob-
niku, vstup a akci, pro kterou se analyzator rozhodl. V pripadé pfijeti vstupu je
z ¢innosti analyzatoru sestrojeno nejpraveéjsi odvozeni véty z gramatiky.

4.1. Ukazky vystupu

Na obrazku 2. je zachyceno ohlaseni konfliktd pro gramatiku, kterda neni
LALR(1). Na obrézku 3. je zobrazena ¢innost automatu pro jednoduchy vstup.

[ ]

~+] Grammar is not LALR[1) @

Grammar has 2 shiftfreduce and 2 reducefreduce conflicts:

shift/reduce conflict
B> 1= "abc™dc”
<E= 1= <E=

shift/reduce conflict
«E= 1= "abc™dc”
<E= 1= <Ex<E=

reducereduce conflict
B ="
<E= = <E>

reduce reduce conflict
<E» 1= <E>
<E>n=<E><E>

Close

Obrazek 2. Ohlaseni konfliktt
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Grammar: Rightmost derivation:

-x wEE = AW R AN <E=

S == <V="+"<V =
=5 N4 Ty"
== "Wy

X Reduce V= = "x
<\ Shift +
R Shift y
<V ety Reduce <¥> u="y"

EATERR T Reduce <E= = <V="+.,

<E= Accept

Obréazek 3. Simulace ¢innosti automatu
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4.2. Uzivatelska prirucka

4.2.1. Zadani gramatiky

Gramatiku lze zadat nactenim ze souboru nebo ru¢nim zadanim v okné pro
upravu gramatiky, které je zobrazeno na obrazku 4. Pravidla gramatiky se zada-
vaji v Backus-Naurové formé. Jednotlivé ¢asti okna maji nasledujici vyznam:

1 — Textové pole pro zadani levé strany pravidla
Ocekavanym vstupem je jméno netermindlu uzaviené mezi znaky < a >.

2 — Textové pole pro zadani pravé strany pravidla

Ocekavanym vstupem je posloupnost terminali a neterminalti. Neterminaly
se zapisuji uzaviené mezi znaky < a >. Terminaly se zapisuji uzaviené do
uvozovek nebo apostrofii. Jednoznakové termindly (kromé bilych znaki)
nemuseji byt uzaviené do uvozovek nebo apostrofi. Terminal € lze zapsat
jako termindl s prazdnym jménem, tedy jako "" nebo ’’. Znak | oddéluje
vice pravych stran zadanych pro stejny neterminal na levé strané pravidla.
Bilé znaky se ve vstupu ignoruji, pokud nejsou soucéasti terminalu nebo
jména neterminalu.

3 — Zaskrtavaci pole ,,Starting*
Slouzi pro oznaceni symbolu na levé strané pridavaného pravidla jako poca-
tecniho symbolu. Gramatika muize obsahovat pouze jeden pocatecni symbol,
proto je zaskrtavaci pole neaktivni, pokud jiz gramatika pocatecni symbol
obsahuje. Pro pfidani pravidla s novym poc¢ateénim symbolem je tfeba nej-
prve z gramatiky odebrat pravidla s dosavadnim pocatecnim symbolem na
levé strane.

4 — Seznam pravidel gramatiky
Pravidla se stejnou levou stranou jsou slu¢ovana. Pocatecni symbol je ozna-
¢en ikonou Sipky.

Pravidlo se do gramatiky prida zapsanim jeho levé a pravé strany do pri-
slusnych textovych poli a kliknutim na tlacitko ,,Add Rule“ nebo zméacknutim
klavesy ,,Enter béhem tpravy levé nebo pravé strany pravidla. Tlac¢itko ,,Add
Rule“ je neaktivni, pokud je pravidlo zaddno chybné.

Pravidla 1ze z gramatiky odebrat jejich oznacenim a kliknutim na tlacitko
,Remove Rule“ nebo zmacknutim klavesy ,,Delete®.

Automat se pro gramatiku sestroji kliknutim na tlacitko ,,Construct“. Pro
sestrojeni automatu je nutné, aby gramatika obsahovala alespon jedno pravidlo s
pocatecnim symbolem. Tlacitko ,,Construct” je proto neaktivni, pokud gramatika
neobsahuje ani jedno pravidlo s poc¢atecnim symbolem.
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=] LALR Acronym Loops Recursively EI@

File Edit Help

Monterminal symbol: Starting Expansion:

<F= 1 = x|y 2 Add Rule
) <E> nz <Ta<G> R
<G= = "+"aTe G | "

<T» sz =Fr<H»

<H= = ""<FraH= | "

{F} "= "("{E}":I" | Ilill 4

Caonstruct

Obréazek 4. Okno pro tGpravu gramatiky

4.2.2. Okno automatu

Po sestrojeni automatu se zobrazi okno (obrazek 5.), ve kterém je mozné
zadavat vstupy pro automat a sledovat jeho ¢innost. Jednotlivé ¢asti okna maji
nasledujici vyznam:

1 — Gramatika
Zobrazuje gramatiku, pro kterou automat vznikl.

2 — Odvozeni
Zobrazuje, jak lze zadany vstup z gramatiky odvodit, pokud jej automat
prijal.

3 — Textové pole pro zadani vstupu
Ocekavanym vstupem je posloupnost terminalt. Terminaly se zapisuji uza-
viené do uvozovek nebo apostrofi. Jednoznakové termindaly (kromé bilych
znakil) nemuseji byt uzaviené do uvozovek nebo apostrofi. Bilé znaky se
ve vstupu ignoruji, pokud nejsou soucasti terminélu.

4 — Cinnost automatu
Kazdy radek tabulky znac¢i jeden krok automatu. Sloupec , Stack“ zobra-
zuje obsah zasobniku automatu v daném kroku. Sloupec ,, Input“ zobrazuje
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dosud nezpracovanou ¢ast vstupu v daném kroku. Sloupec ,, Action“ zob-
razuje akci, kterou se v daném kroku automat rozhodl vykonat.

Simulace ¢innosti automatu se spusti kliknutim na tlacitko ,,Evaluate® nebo
zmacknutim klavesy ,,Enter“ béhem zadavani vstupu.

o

=] LALR Automaton - 16 states =B |3

Grammar: Rightmaost derivation:
-> <Ex = <T=<G> <E> it
2B =TT | ™ 1 => <T><G> 2 |
Tz = <FzaH> == <Tx |
<He i="""<Fr<H> |" = <Fr<H> 1
<Fxon="<E>7"|T =» <F="*"<Fx<H>
=» <F=""<F>
== <F=""
Sentence:  (i-+H)% 3
Stack Input Action i
1 (i+i)"i Shift ( 3
2" i+i)i Shift i
3 +i)*i 4 Reduce <F= u="i"
4 "["<F> +i)%i Reduce <H=» u=""
5 "["«F><H= +iJFi Reduce «T= 1= <.,
f "("eTw +i1%] Chift + i

Obrazek 5. Okno automatu
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5. Diskuze

5.1. Porovnani s ostatnimi dily

Diky tomu, zZe proces sestrojeni syntaktického analyzatoru lze zautomatizo-
vat, je v dnesni dobé k dispozici mnoho generatorti syntaktickych analyzatori,
které pro zadanou gramatiku vygeneruji zdrojovy kéd syntaktického analyzatoru
v nékterém programovacim jazyce. Pokud si tedy vymyslite novy jazyk a potfe-
bujete pro néj syntakticky analyzator, nemusite jej pracné programovat. Staci
vam vytvorit gramatiku generujici tento jazyk, kterou jste jiz pravdépodobné
stejné vytvorili, kdyz jste jazyk navrhovali, a nechat si analyzator vygenerovat
nekterym z generatort. Vysledny zdrojovy kdéd si pak upravite podle vlastnich
potieb, naptiklad doplnénim chybovych hlaseni pti syntaktickych chybach. Jedny
z nejpouzivané€jsich generatori jsou GNU Bison a GOLD Parsing System.

GNU Bison je volné dostupny generator zpétné kompatibilni s dfive hojné po-
uzivanym generatorem yacc, ktery byl dodavan jako soucast Unixovych systémii.
GNU Bison je novéjsi a oproti generatoru yacc poskytuje mnoha vylepseni. Bi-
son nacte bezkontextovou gramatiku a pokud to jde, vygeneruje pro ni LALR(1)
syntakticky analyzator v jazyce C, C++ nebo Java. V pripadé konfliktt vypisuje
varovna hlaseni a pravidlo, které se rozhodl upfednostnit. Konflikty lze kromé
upravy gramatiky také fesit pomoci uvedeni priority nebo asociativity pravidel.
Pro gramatiky, které nejsou LALR(1), Bison podporuje GLR syntakticky analy-
zator, ktery dokaze zpracovat nejednoznacné jazyky.

GOLD Parsing System poskytuje grafické vyvojové prostiedi pro tvorbu syn-
taktickych analyzatorid. Obsahuje editor gramatiky a po vytvoreni analyzatoru
umoznuje jeho testovani. Oproti jinym generatortim, které generuji ptimo zdro-
jovy kod analyzatoru, GOLD vytvofi analyzator v podobé nezavislé na progra-
movacim jazyce. Takto vytvoreny analyzator mize byt testovan a upravovan.
Zdrojovy kod analyzatoru se vygeneruje jednim z generatorid pro konkrétni ja-
zyk. Tyto generatory jsou nezavislé na zbytku systému. Pravé diky oddéleni vy-
tvoreni analyzatoru a jeho implementace v konkrétnim programovacim jazyce
GOLD podporuje vystup ve vice nez deseti programovacich jazycich a kdokoliv
mize vytvorit generatory pro dalsi jazyky. GOLD je také volné dostupny.

Moje aplikace neumi vygenerovat syntakticky analyzator v zadném progra-
movacim jazyce, pouze jej vytvori v paméti a umoznuje simulaci jeho ¢innosti.
7 tohoto pohledu je moje aplikace podobnéjsi aplikaci ParsingEmu, kterou jsem
pouzival pri testovani.

Stejné jako moje aplikace i ParsingEmu slouzi pro ,hrani si se syntaktickym
analyzatorem a je proto vhodnym doplitkem studia problematiky syntaktické ana-
lyzy. ParsingEmu navic oproti moji aplikaci nenabizi jen konstrukci LALR(1)
syntaktického analyzatoru, ale i LL(1), SLR(1) a LR(1) syntaktického analy-
zatoru. Kromé toho také umoznuje zobrazeni mnozin FIRST a FOLLOW pro
neterminaly gramatiky a zobrazeni rozkladovych tabulek a mnozin polozek pro
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jednotlivé metody. Pro mnoziny LALR(1) polozek navic umi zobrazit, z kterych
mnozin LR(1) poloZzek byly slou¢eny. Na druhou stranu ParsingEmu vyzaduje za-
pis gramatiky v notaci pouzivané v literatufe, kde terminaly a neterminaly jsou
jednoznakové a rozliSuje se mezi nimi podle velkych a maljch pismen a navic pis-
meno e je vyhrazeno pro terminal €. Zapis je tedy sice jednodussi, jelikoz v ném
neni nutné znacit co je termindl a co neterminal, ale na druhou stranu je velmi
omezujici. Pro tcel aplikace je ale mozna jednoduchost vhodnéjsi nez obecnost.

Moje aplikace v pripadé konfliktti vypise konfliktni pravidla. ParsingEmu
pouze ohlasi pocet konfliktti. Ke konfliktnim pravidlim se sice da dopracovat
pres rozkladovou tabulku a mnoziny polozek, je to ale pracnéjsi. Moje aplikace
dale pro vstup analyzatoru sestroji odvozeni, coz ParsingEmu neposkytuje. Vy-
konnost aplikaci jsem nemohl porovnat kvili omezeni pojmenovani neterminalt
velkymi pismeny, coz znemoznuje zadani gramatiky s vice nez 26 netermindly.
Vzhledem k tucelu aplikace se ale asi nejedna o klicovou véc.

Kazdopadné jsem nevytvofil nic nového. Pokud potiebujete pro gramatiku
vygenerovat syntakticky analyzator, pak jej z moji aplikace nedostanete. Pokud
si potirebujete béhem studia syntaktické analyzy néco sami vyzkouset, pak je
ParsingEmu pravdépodobné nazornéjsi, snad az na feseni ohlasovani konfliktii.
Pokud byste si chtéli vyzkouset ¢innost analyzatoru pro realnéjsi priklad, jako
tfeba kdd néjakého programovaciho jazyka, pak by vam aplikace mohla poslouzit.
Toto ale umi napiiklad i GOLD ve fazi testovani analyzatoru a navic poskytne i
lexikalni analyzator. Snad jen sestrojeni odvozeni jsem nikde jinde nevidél. Nejde
ovSem o zadnou prevratnou funkcionalitu.

5.2. Nedostatky

Moznosti ru¢ni tpravy gramatiky jsou dosti omezené. Pokud se uzivatel splete
a zada néekteré pravidlo chybné, musi celé pravidlo odebrat a zadat jej znovu. Na-
vic kvili slucovani pravidel se stejnou levou stranou do jednoho se tak muze stat,
ze uzivatel chybné zada jedno pravidlo, ale odebrat bude muset vice pravidel,
protoze byla sloucena do jednoho. Podobné, kdyz se uzivatel splete v oznaceni
pocatecniho symbolu, je nutné odebrat celé pravidlo. Mozn4a, ze by bylo vhodnéjsi
pro ucel tpravy gramatiky poskytnout textovy editor, ktery by tyto nedostatky
odstranil. Nevyhodou editoru je ovS§em nemoznost zjistit syntaktickou chybu bé-
hem zadavani pravidel. Pokud je uzivatel zadavanim gramatiky prili§ frustrovan,
muze si gramatiku vzdy vytvorit ve svém oblibeném textovém editoru a soubor
si do aplikace nacist.

Aplikace se pro vétsi gramatiku muze lehce stat neptehlednou, kvili vyskytu
syntaktickych prvkia Backus-Naurovy formy vSude tam, kde se pracuje s pravidly
gramatiky. Prehlednost by se urcité zvysila obarvenim terminalt a neterminald.
Nejen ze by uzivatel rychleji rozlisil mezi tim co je terminal a neterminal, ale diky
obarveni by jiz nemusely byt syntaktické prvky Backus-Naurovy formy viibec
pritomny.
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Pro zapis gramatiky by bylo vhodnéjsi zvolit zapis, ktery jiz pouziva néktery
rozsiteny program jako naptiklad Bison. Moje aplikace by tak byla kompatibilni
s mnoha gramatikami, které se vyskytuji na internetu pravé v zapisu pro Bi-
son nebo yacc. Syntax moji aplikace je blizkd mnoha programim, jelikoz casto
pouzivaji nékterou variantu Backus-Naurovy formy s pfipadnym rozsifenim o
dalsi prvky. Je napriklad podobna aplikaci GOLD. P¥imo kompatibilni ale neni
s zadnym programem, co znam. Zapis gramatiky jsem volil hlavné s ohledem na
jednoduchost na zacatku vyvoje v dobé, kdy jsem jesté nebyl seznamen s nastroji
pouzivanymi v této oblasti.

Jak lze vidét, moje aplikace ma spoustu nedostatkili, na jejichz reseni jsem
jiz nemél dost Casu ani vile. Troufam si ale tvrdit, ze jde spiSe o nedostatky
uzivatelské privétivosti a ze z hlediska funk¢nosti je aplikace obstojna.

5.3. Vykon

I pres mnohé provedené optimalizace, které skutecné aplikaci velmi zrychlily,
jsem si védom dalsich slabsich mist, ktera by sla zlepsit. Nize jsou popsany dalsi
mozné optimalizace. Aplikace je ale i bez nich podle mého nazoru dostatecné
rychlé, takze jsem je z ¢asovych dtvodid neprovedl.

Symboly jsou reprezentovany jako ¢islo symbolu a informace o tom, zda jde
o terminal nebo neterminal. Na tuto informaci by stacil jeden bit, ale v imple-
mentaci pouzivam cely bajt. Navic z diivodu zarovnavani objektd v paméti na
nasobky 4 pravdépodobné informace stejné zabere 4 bajty. Pro symbol je tedy
potieba 33 bitil, ale zabere 64 bitt. Navic porovnani dvou symbold potiebuje
kvili tomuto jednomu bitu dvojnasobny pocet instrukci procesoru. Slo by po-
uzit jeden bit pifimo z ¢isla symbolu. Symboly by pak zabraly polovinu paméti
a hlavné by se dvakrat rychleji porovnavaly. Rozsah moznych cisel pro symboly
by se tak vlastné rozdélil na poloviny, naptiklad spodni polovina pro terminaly
a horni pro netermindly. Jesté lepsi by bylo netermindaly cislovat od posledniho
terminalu nahoru. Tento v nejhorsim ptipadé 31 bitovy rozsah ocislovani pii sta-
tickém rozdéleni na poloviny by byl stale dostatecné velky, jelikoz se jedna o vice
nez 2 miliardy hodnot. Pokud by to néjaké gramatice nestacilo, pak by byl vi-
bec problém takovou gramatiku v paméti ulozit natoz s ni pracovat v néjakém
rozumném case.

Ve vypoctu uzavéru mnozin se po slouceni dvou LALR(1) poloZek testuji az
tTi podminky. Testuje se, zda slouceni rozsitilo mnozinu prediktivnich symbolii,
zda prava strana pravidla polozky zac¢ind neterminalem a zda mnozina FIRST
zbytku této pravé strany obsahuje e. Pti konstrukci syntaktického analyzatoru se
sestroji pro kazdé pravidlo velmi mnoho LALR(1) polozek a tento test se tedy
provede mnohokrat. Posledni dva testy vedou na priichod pravé strany pravidla,
pritom ale oba testy zavisi pouze na pravidlu a ne na celé LALR(1) poloZce. M-
zeme si tedy na zacatku konstrukce predpocitat a zapamatovat platnost posled-
nich dvou podminek pro kazdé pravidlo. Dohledani vysledku je diky ocislovani

44



pravidel pouhy pristup do pole. Zredukujeme tak prichod pravidlem na jeden
pristup do pole.

Casto se stane, ze mnoho mnozin LALR(1) polozek obsahuje pouze jednu po-
lozku a to redukéni polozku. Tyka se to az 30-50% mnozin, jak tvrdi [4]. V roz-
kladové tabulce se to projevi tak, ze vSechny definované hodnoty v fadku pro tuto
mnozinu maji stejnou hodnotu. Béhem analyzy zde tedy bud redukujeme vzdy
podle stejného pravidla nebo ohlasime chybu. Z konstrukce mnozin LALR(1) po-
lozek plyne, Ze tato jedina polozka v mnoziné musela vzniknout pfesunutim tecky
a kopii mnoziny prediktivnich symboli jiné neredukéni polozky. Chybu tedy lze
béhem analyzy odchytit jiz diive ihned po presunu posledniho symbolu. Pokud
nejde o chybu, urc¢ité budeme redukovat podle jednoho konkrétniho pravidla bez
ohledu na kontext. To by se dalo také zahrnout jiz do predchoziho presunu. Vy-
tvorili bychom tak novou akci syntaktického analyzatoru a to akci presun-redukce
a analyzator by pii tomto pfesunu rovnou i redukoval. Pocet stavii charakteris-
tického LALR(1) automatu a pocet fadka rozkladové tabulky by se tak snizil o
30-50%. Analyzator tak usetii mnoho p¥istupi do rozkladové tabulky a vkladani
prvki na zasobnik, které vzapéti stejné odebere.

Idea dalsi optimalizace spociva v eliminaci fetézovych pravidel, coz jsou pra-
vidla ve tvaru A — B, kde B € N. Tato pravidla jsou velmi casta a zfetézeni
téchto pravidel mize byt velmi hluboké. Vyskytuji se pfi zahrnovani konkrét-
néjsich koncepttt do obecnéjsich konceptti. Napiiklad prikazem v programovacim
jazyce muze byt prikaz vétveni, ptikaz cyklu, prikaz vyhodnoceni vyrazu a dalsi.
Piikazem cyklu mize byt piikaz for, prikaz while a dalsi. Piikazem vétveni miize
byt piikaz if nebo piikaz switch. Béhem syntaktické analyzy tak analyzator na-
priklad najde ¢ast véty redukovatelné na piikaz if, redukuje na piikaz if, pak
na piikaz vétveni, pak na samotny piikaz a az tady se stane néco zajimavéjsiho.
V daném kontextu nebylo syntakticky dilezité, ze slo o prikaz if, ani to, ze §lo
o prikaz vétveni. Diilezité bylo pouze to, Ze Slo o prikaz, pritom analyzator stravil
spoustu ¢asu pridavanim prvki na zasobnik a jejich naslednym odebiranim. Z po-
hledu analyzy jsou tedy Tetézova pravidla nevhodna. Mohli bychom je odstranit
primo v gramatice pomoci substituce, ale to by vedlo na zna¢né zneprehlednéni
gramatiky a mnoho novych pravidel, coz by analyzu naopak zpomalilo. Lepsi je
béhem konstrukce tyto zietézené redukce detekovat a zahrnout je do jedné. Casto
se tak i snizi pocet stavii charakteristického LALR(1) automatu.

Rozkladovou tabulku lze komprimovat sloucenim fadki a sloupcti se stejnymi
hodnotami. Takovych fadki a sloupcti ale nebude mnoho. Casto se ale budou dva
fadky nebo sloupce lisit jen na téch pozicich, kde jeden méa hodnotu definovanou
a druhy ne. Mtizeme zavést pomocnou tabulku tspéchu, ktera ve svych bunkach
uklada, zda jsou bunky rozkladové tabulky o stejnych soutadnicich definovany.
Tabulku tspéchu lze efektivné reprezentovat pomoci bitového pole. Potom jiz
nemusime v rozkladové tabulce uvazovat nedefinované hodnoty, protoze ty od-
halime pomoci tabulky tspéchu. Vyrazné se tak zvysi pocet slucitelnych radki
a sloupcii. Podle [4] se takto muze usetiit i 90-95% ptvodni velikosti rozkladové
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tabulky.

5.4. Mozné pokracovani

V aplikaci by slo pokracovat pridanim lexikalniho analyzatoru. Momentalné
aplikace vyzaduje zadavani vstupu pro syntakticky analyzator ve formé posloup-
nosti terminalnich symbolt. Nelze tedy naptiklad zadat pfimo zdrojovy kéd né-
jakého programu, uzivatel jej musi rucné prepsat na symboly vyskytujici se v
gramatice.

Jediny mozny zpisob, jak vyresit konflikty v gramatice, je momentalné tprava
gramatiky. Aplikace by mohla poskytnout feseni konfliktd na trovni syntaktic-
kého analyzatoru pomoci urceni priority a asociativity pravidel, tak jak to umoz-
nuji generatory syntaktickych analyzatort.

Dale by slo aplikaci rozsitit na plnohodnotny generator syntaktickych analy-
zatori v nékterém programovacim jazyce. Toto nemalé rozsiteni by vsSak svym
rozsahem prekonalo celou dosavadni aplikaci.
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Zaveér

LALR(1) metoda je nejpouzivanéjsi metoda syntaktické analyzy deterministic-
kych bezkontextovych jazykid. Vyuziva se zejména pfi syntaktické analyze pro-
gramovacich jazykt pro sviij dobry pomér mezi rychlosti a obecnosti.

Vytvoril jsem aplikaci, ktera pro vstupni bezkontextovou gramatiku sestroji syn-
takticky analyzator, popfipadé ohlési konflikty v gramatice. Aplikace umoziuje
simulaci ¢innosti sestrojeného analyzatoru pro libovolny vstup. Aplikaci lze vy-
uzit pfi studiu problematiky syntaktické analyzy pro lepsi pochopeni ¢innosti
analyzatoru.

Dosahl jsem vsech cilu prace. Aplikaci lze dale rozsitit az na pfipadny generator
zdrojového kédu syntaktického analyzatoru.
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Conclusions

LALR(1) method is the most used method of parsing deterministic context-free
languages. LALR(1) method is mainly used for parsing programming languages
for its good ratio between speed and generality.

I have developed an application which constructs parser for input context-free
grammar or eventually reports conflicts in the grammar. This application further
enables constructed parser simulation for arbitrary input. This application could
be used during study of syntactic analysis problems for better understanding of
parsing.

I have achieved all goals of this thesis. Application could be further developed
into eventual compiler-compiler.

48



Reference

[1]
2]

L. Molnar, M. Ceska, B. Melichar, Gramatiky a Jazyky (SNTL, 1987).

M. Ceska, Gramatiky a Jazyky, studijni text (Vysoké uceni technické v Brné,
1992).

D. Grune, C.J.H. Jacobs, Parsing Techniques - A Practical Guide (Ellis
Horwood Limited, 1990).

W.M. Waite, G. Goos, Compiler Construction (Springer, 1983).

M.D. Mickunas, R.L. Lancaster, V.B. Schneider, Transforming LR (k) gram-
mars to LR(1), SLR(1) and (1,1) bounded right-context grammars (Journal
of the ACM, volume 23 issue 3, 1976).

V. Vychodil, Konstrukce zdsobnikového automatu LALR(1), studijni text
(Univerzita Palackého v Olomouci, 2001).

M. Johnson, LALR Parsing [online] http://dragonbook.stanford.
edu/lecture-notes/Stanford-CS143/11-LALR-Parsing.pdf [citovano
12.5.2011].

If-Then-FElse Statement [online] http://www.devincook.com/goldparser/
doc/grammars/example-if-then-else.htm [citovano 12.5.2011].

R. Corbett, R.M. Stallman, Bison [online| http://www.gnu.org/software/
bison/ [citovano 12.5.2011].

H. Bonaffini, ParsingEmu |online] http://www.supereasyfree.com/
software/simulators/compilers/principles-techniques-and-tools/
parsing-simulator/parsing-simulator.php [citovano 12.5.2011].

49



A. Obsah prilozeného CD

bin/
Instalator aplikace a samotné aplikace spustitelna piimo z CD.

data/
Ukazkova a testovaci data pouzita pro potieby obhajoby prace.

doc/
Text bakalaiské prace ve formatu PDF a ZIP archiv se zdrojovym textem
tohoto dokumentu a vSemi potiebnymi zdroji.

src/
Kompletni zdrojové texty aplikace se vSemi potiebnymi zdroji.

readme.txt
Instrukce pro instalaci a spusténi aplikace a pozadavky pro jeji provoz.
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