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Esta tese apresenta um novo método de andlise sinté-
tica ascendente, da esquerda para a direita, para gramédticas
livres de contexto. 0 modelo matemdtico do analisador € um au
tdmato com pilha que permite mudangas de configuracgdo apés a
consulta ao estado no topo da pilha, & cadeia "lookahead" e,
(em caso de agBes de redug8o), ao estado descoberto apés a re
tirada ao lado direito da produg8o. S&do0 provadas relagBes en-
tre gramdticas LR(k) e R*¥S(k) e entre linguagens LR(k) e
R*S(k). S8o fornecidos os algoritmos que geram as funcg8es que
alteram as configuragBes do autdmato analisador R*S a partir
de uma gramdtica dada. E fornecido um teste de consisténcia
desses autdmatos que, se satisfeito, indica que o autémato em
questdo é deterministico.
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This thesis presents a new bottom-up, left-to-right
parsing method for context free grammars. The mathematical
model of the parser is a pushdown automaton, which allows
changes of configuration after consulting the state on top of
stack, the lookahead string and (in cases of reduction moves)
the state uncovered after removal of the "handle". The
relationship between LR(k) and R*S(k) grammars, between LR(k)
and R¥S(k) languages is proved. Algorithms are given, which
produce the parsing functions of an automaton built for a given
grammar. A consistency test is presented, which indicates
whether a given R¥*S parsing automaton is deterministic or not.
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capituLo 1
INTRODUGAO

Este trabalho descreve um novo tipo de analisador sin
tdtico empilha-reduz, ascendente, para gramaticas livres de con
texto, em que se procura simultaneamente acelerar o processo de
andlise e diminuir o tamanho das tabelas do analisador através
dos seguintes mecanismos:

1) as decisBes sobre as agBes de redug8o levam em con
sideragdo o estado descoberto pelo desempilhamento
da produg8o envolvida;

2) redugBes por produg8es simples (produgBes do tipo
A+-B onde A e B s&o ndo-terminais) sdo pré-calcula-
das e nd8o gastam efetivamente nenhum tempo;

3) cada passo do processo de andlise é decidido a par
tir do conteddo da pilha de andlise e do conheci -
mento da cadeia lookahead de simbolos terminais, a
gual durante todo o processo de andlise tem um va-
lor pré-fixado k, maior ou igual a zero. Ao fim
de uma redugdo por produgdo ndo simples, seguida
por uma sequéncia de redugBes simples, o primeiro
simbolo de cadeia lookahead é automaticamente empi
lhado. '

0O nome R*S deriva da ag8o caracteristica do método
que € a de produzir um empilhamento (S ou shift) apds uma se-
quéncia de zero ou mais reducgles (R¥*).

0 analisador R*S pode emitir a sequéncia de andlise
(parse) completa, permitindo que as agBes semdnticas sejam asso
ciadas mesmo as produg®es simples. Mantém ainda a propriedade
dos prefixos corretos e a implementacdo do analisador pode ser
feita de forma que opere com caracteristicas de um analisador
com a propriedade de detecgdo imediata de erros, qualquer que
seja a gramdtica analisdvel pelo método.



A descrigdo formal do método R*S seréd baseada no fato
de que o conjunto das possiveis configuragdes (formadas pelos
conteddos de pilha do analisador mais os K simbolos da cadeia
de entrada) é regular no caso da andlise R*S, e que os autdma-
tos analisadores s8o autdmatos finitos formados por estados que
sdo por sua vez formados por conjuntos de itens. Esta técnica
jd fol explorada por KNUTH em seu artigo original sobre LR (15),
usada depois por DEREMER em (9), por BACKHOUSE em (6) e por S.
HEILBRUNNER, (10) e (11); ela permite uma descricgio concisa e
formal de métodos de andlise sintdtica sem retirar do texto a

clareza e a simplicidade das idéias.

O empilhamento automédtico do primeiro simbolo da ca-
deia que serviu de lookahead para uma sequéncia de redugBes,
mais a redug8o mdltipla por uma regra ndo-simples seguida por
varias redugBes de regras simples tornam esse método diferente
dos trabalhos anteriores sobre andlise sintdtica, de modo ge-
ral, e diferente também dos métodos de compactac#o de tabelas
LR gue operam por eliminag83o das redug@es por producdo simples.

A organizag8o deste trabalho é a seguinte: no capitu
lo II veremos uma Teoria Geral R*S, na qual s#o demonstrados al
guns resultados vdlidos para analisadores R*¥S. No capitulo III
descrevemos os autdmatos canbnicos e sua construgdo para k > 0.
No capitulo IV apresentamos um teste de consisténcia que in-
dica se um autbmato analisador R*S(1) candnico é ou n3o deter
ministico, bem como a prova de que esse teste é completo. Vemos
também os algoritmos que geram esse autdmato a partir de ' uma
gramidtica dada. No capitulo V tratamos das conclusBes e suges-
tGes para a continuidade deste trabalho. Apds, temos as referén

cias bibliogrédficas do texto.



I.17 - NOTAGOES E DEFINICOES

Ao longo deste trabalho G representard uma gramédtica
livre de contexto, descrita pela gquédrupla (N,zZ,P,S), conforme
a notagd3o usual. Se dissermos que G é uma gramdtica estendida,
descrita pela qudadrupla (N,%Z,P,S') é porque G foi obtida a par-
tir de uma gramdtica original GO = (NO,ZO,PO,S) onde L=
z u {$} (sendo $ um simbolo terminal n#o pertencente a 2o)

0
N =N_u {$% (sendo S' um novo simbolo n#o-terminal inicial,

0
ndo pertencente a NO), P =P, U {S'+$S} onde S'+$S € uma nova
produg8o. Desta forma S' nunca aparecerd do lado direito de
nenhuma produg8o, aparecendo do lado esquerdo de uma dnica pro

ducdo, a producg3o inicial.

Utilizaremos conceitos bédsicos e a notag&o usual da
andlise LR como apresentados em andlise LR como —apresentadas
em AHO/ULLMAN (1),(2) e (3), os quais suporemos familiares., Fa-
rémes algumas simples modificagles, descritas as seguir:

a) TyTqsToy «on representardo elementos em P*
b) u,v representarfo elementos de £k
c) B(A) representard o conjunto, dos subcon -

Jjuntos de A.

Uma outra mudanga que fazemos se refere & ordem de a
parecimento das produg8es na fita de saida produzida pelo autd
mato analisador. E usual representarmos uma sequéncia de andli
se (parse) de um autémato LR como produzindo a sequéncia de
produgdo da derivag8o mais & direita, em ordem reversa. No pre
sente trabalho mudamos esta conveng3o de maneira que a sequén-
cia emitida € a sequéncia (em ordem direta) de producg3o da de-
rivacdo mais & direita da sentenga analisada. Para isso repre-
sentaremos a concatenag8o da regra A+B com a sequéncia 7T de re

gras por A-B .

Os quantificadores serdo omitidos sempre que isso
ndo impedir a interpretag8o correta do texto.



Além disso usaremos R* para indicar o fecho transiti
vo-reflexivo de uma relagdo bindria R gualquer e-RY para indi-
car o fecho transitivo. Os simbolos + e { representardo "ndo-
definido" e “definido", respectivamente.

Definic8o I.1: um simbolo n8o-terminal A de uma gra-

madtica é dito estéril se ndo existe x € £¥ tal que A =% x.

Definig8o0 I.2: X é dito inacessivel se nd3o tivermos
S'>¥ aXB em G.

Definigdo I.3: dizemos que uma gramidtica G é reduzi-

da se ela nd3o possui simbolos estéreis ou inacessiveis.

Definicdo I.4: uma produg8o de G é dita simples se

ela é da forma A+B onde A e B s#o nido-terminais.
Obs: S'+$S nd3o é uma produc8o simples, por constru -
¢do.

Definig83o I.5: dizemos que ¢ deriva ¢ numa gramdtica

G = (N,Z,P,S) e escreveremos {u » ¢ se ¢ = 61A62, ¢ = 61662 e
existe em P a produg8o A-f. Se essa produg8o for simples, indi

caremos esse caso particular com a notacdo V > O

P . : n
Quando necessario ou conveniente usaremos = ou
" para indicar derivagBes em n passos, ou usando as regras de

€ P*.

Definig83o I.6: Dizemos que G tem ambiguidade nas de-

rivagBes simples (ou nas regras simples).se tivermos

com TT,] * TT2.



- 05 -

Equivalentemente, podemos usar as condigdes
a) A :g A para algum A € N

b) existem A,B,C,C' e D € N tais A i; D através de

duas sequéncias de derivagd@es distintas, isto &,
* * * 1 % 1
A:>SB:>SC:>SD,e,A:>SB:>SC ﬁsDcomC#C.

Note que tanto a) quanto b) s8o decidiveis de manei-
ra simples e sua ocorréncia indica ambiguidade da gramdtica G.

Definig8o I.7: para ndo-terminais A e B quaisquer,

s(A,B) = {0 € P*¥ | A :‘S’

B}
Note que se G ndo tem ambiguidade nas producgBes sim-
ples entdo |s(A,B)| < 1 em gualquer caso e s(A,A) = {e}.

Durante todo o texto usaremos somente derivacg@es mais
a direita, representada pelo simbolo » em lugar de simbolos co
mo _= usados tradicionalmente. Quando uma derivac8o nédo for

I'm
mais a direita, serd feita meng8o a esse fato.

Definig8o I1.8: Seja G uma gramdtica livre de contex-

to. Se S =% o entd3o0 o € dita uma forma sentencial de G.

Definig8o I.9: seja aAy € V¥. Se ocorre gue

afy 2% oBy > aBy

com B € N (ou seja, B+B € uma produgdo ndo simples) entdo dize-
mos que

afy => aBy

Observe que todas as derivacg@es s&o mais a direita.

Veremos posteriormente que os autbématos R*S terdo
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suas configuragBes sempre associadas &s formas sentenciais obti
das através dessa relagdo.

Definicdo I.10: seja ¢ € V¥*. Definimos FIRST, (¢) como

sendo
FIRST () = {w | ¢ »*wae |w| = k}

Definicdo I.11: seja A € N. Entdoc definiremos

FOLLOW (A) = {w | S > aAB e w € FIRST (B)}.

Observag&do: em principio, as derivag@es a que nos re-
ferimos nas duas definigBes anteriores (I.10 e 1.11) s8o deriva
¢O0es quaisquer, isto é, ndo sdo necessariamente derivagles mais
a direita.

Definig8o I.12: Sejam x, y € I*., Dizemos que X S
se FIRSTk(x) = FIRSTk(y). Agui também simplificaremos a repre -
sentacgdo de =, bara = uma vez gue estd implicito um valor de k
constante e fixado durante todo o processo.

Definic8o I.13: Seja A»aB uma producdo de P. Seja

x € I*, Ent#o definiremos [A+a.B,x] como um item de tamanho Kk
de G, onde k = |x]|.

Seja [A+a.B,x] um item, tal que |B| = O. Dizemos nes-
se caso que o item [A+a.B,x] € um Item completo e serd represen
tado na forma [A+a.,x]. Um item da forma [S'+$.S,$k] serd dito
um item inicial. Da mesma forma o item [S'+$S.,$k] serd dito
item final.

Definigdo I.14: o conjunto dos itens simples comple -

tos de tamanho k de G é dado por:

ISCk(G) = {[A+B.,u] | A+-B é uma producsio simples}.
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Definic8o I.15: o conjunto dos itens LR(k) de

gramdtica G é dado por
ILR (G) = {[A+a.B,ul | A+aB € P e u € £}

Definigdn I.16: o conjunto dos itens R*S(k) de

gramatica G é dado por

IR*S (G) = {[A+a.B,u] | A+aB € P, u € X,

se aB = X, X € N, entdo B # e}

uma

uma

Definic8o I.17: sejam p e g dois conjuntos de itens.

Dizemos que fecho(g) = p se p for o menor conjunto de itens sa

tisfazendo
T.p2g4
2. [A+a.BB,u] € g
implica [B+.y,v] € p para todo

v € FIRST(Bu) e B+y € P.

Definig8o I.18: seja I um item gqualquer da

[A+a.B,u]. Definimos entHo

ndcleo([A+0.B,ul) = [A>a.B,c].

forma

A representacgdo de itens da forma [A+a.B,e] serd sim

plificada para [A-a.B]

Estendemos a definig8o para um conjunto de itens q:

ndcleo(qg) = {[A+a.B] | [A+a.B,ul € g}

Definig8n I.19: Conjunto das produgBes ndo simples de

R, R ¢ P, denota-se e é definido por

CPNS(R) = {A+a € R | A+a ndo é uma producdo simples}
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Definic83o I1.20: definimos uma sequéncila de produg@es

ndo simples associada a sequéncia (de producgdes quaisquer) w €
P* como sendo SPNS(w), onde SPNS é o homomorfismo de P* em P*
dado por:

SPNS(p)
SPNS(p)

e se p é uma producgdo simples

p se p € uma producdo ndo simples

Definigc8o I.21: o contexto de redug8o R*S de uma pro

dugcdo A+B € P é dado por:
a) se A+-B € uma producgBn simples, entdo
CR*S(A+B) = 0
b) se A-p é uma produc8o nfHoc-simples, entdo
CR*S(A+B) = {aBu | S'$k >% oAuw > oBfuw}

0 conceito de contexto de reducg8o serd estendido tam-
bém para conjuntos de produgBes conforme a regra a seguir:

peEP
Ndo havendo confus8o omitiremos o valor k e simplifi-
caremos CR*Sk(p) para CR*S(p), e também omitiremos P de CR*S(P)
para CR*S.



capituLo 11
TEORIA GERAL DE ANALISE R*®S

0 método R*S de andlise admite trés variantes. No en-
tanto, varias.propriedades desse método s&io comuns, seus resul-
tados valem para uma ou mais variantes. Neste capitulo serdo da
das definig¢Bes e provados resultados gerais.

II.1 - ANALISE R*S

A andlise R*S é do tipo empilha-reduz, ascendente e
sua implementag&o usa um autdmato com pilha para armazenamento
das informagBes sobre a porg8o jé& lida da cadeia de entrada até
aquele determinado instante. As decis8es do analisador s&o toma
das a partir do conhecimento de todo o conteldo da pilha e mais
k simbolos da cadeia de entrada (k > 0). Como resultado, o autd
mato analisador emite a sequéncia de andlise (parse) da porcédo
processada. Em capitulos seguintes veremos que o conhecimento
de todo o conteldo da pilha pode ser substituido pelo conheci -
mento do conteddo de apenas uma parte da pilha.

No gue se ssgue suporemos que a gramdtica G=(N,X,P,S')

serd sempre uma gramdtica livre de contexto, reduzida, estendida

com L(G) + @. Uma sentenga' x gue desejamos saber se pertence ou

ndo a L(G) serd submetida ao autdmato analisador na forma x$k.
Garantimos desta maneira que durante todo o processo de andlise
dessa sentenga havera sempre uma cadeia lookahead de k simbolos.

0 valor k é constante durante todo o processo de ané-
lise. Omitiremos sua notag8o quando julgarmos que isso ndo traz
confus8o para a interpretac8s do texto.



I1.2 - CONDICAO LR(k) E CONDICAO R*S(k)

Definigdo II1.1: retirada de HOPCROFT/ULLMAN (13). Se-
ja G uma gramdtica estendida. Diremos que G satisfaz & condigéo
LR(k) se

S‘$k =% aBw o> ofw

S'$k 2% yDx > y8x = aBy
FIRST(w) = FIRST(y)

implica que aBy = yDx, isto é: a = y, B =D, x = y.

Definigd8o II.2: G

’ ¢ dita uma gramdtica LR(k) se sua
gramdtica estendida satisfaz & condig&o LR(k).

Definic8o0 II.3: Seja G uma gramdtica estendida. Dire-

mos que G satisfaz & condig8o R*S(k) se

m
S'$k =>% gAw =1 aRW
FIRST(w) = FIRST(y)
implica que oAy = yCx (isto é,0= v, A =C, Y = x) e My o= Mo

Definigdo I1.4: G
sua gramdtica estendida satisfaz a condig8o R*S(k).

1 ¢ dita uma gramdtica R*S(k) se

Fato: Se G satisfaz a condig8o R*S(k) entdo G ndo tem
ambigliidade nas derivagBes simples.

Se G tem ambiguidade nas derivacgBes simples é porgue
€ possivel encontrar dois ndo terminais A e B tais que
T T2

A > BeA > B, LERR A DT



T3
Portanto, se B => B
T, s
S'$k =>% gAw 2>° oBw
ToT
S'$k =>% gAw §>3 o.BW

com W,y * MyM5, NEO satisfazendo assim a condig&o R*S(k).

Fato: Se G é uma gramdtica LR(k) enté&o

G ndo €& ambigua. (prova em HOPCROFT/ULLMAN(13),
pdg. 182).

Fato: Se G é uma gramdtica LR(k), G ndoc € ambigua e
portanto G n#3o tem ambiglidade nas producgBes simples.

Teorema II.5: G satisfaz & condigd3o LR(k) sse G sa
tisfaz a condig8o R*S(k).

Demonstracggo:

Parte 1: (=) Suponhamos que G satisfaga a condigdo
LR(k), e portanto n3o tem ambiguidade nas regras simples. Su
pondo, preparatdrio para a prova por contradigdo, que a condi-
c8o R*S(k) é violada, temos:

m

S‘$k5>* aAw l o.BwW

T
S'$k5>* YCXE>2 aBy

FIRST(w) = FIRST(y)

Ty ¥ Ty

Sejam
T, =0, B+8, com s(A,B) = {01}
m, =0, D*$, com s(C,D) :{02}



Entdo
k _
S'$" =>* qAw gg oBw

S'$k =>% yCx sg YDx = yd&x = aBy

Pela condig8o LR, oBy = yDx, § = B e B = D.
Portanto

m, = 04 BB | s(A,B) = {01}

Ty, = 0, BB s(C,D) = {02}

e devemos ter 0, % 0,5, OU, equivalentemente, A + C.

Dependendo da estrutura de o, & 0, hd dois casos
considerar.

Caso 1:

01 = 0351 - F 05

02 04E2 - F 05
com s(A,E1) = {03}, s(F,B) = {o5}, s(C,EZ) = {04} e E, + E,
Temos

S'$k >% uETW > oFw
¢ K
S'$" =% QE,W > aFy

FIRST(w) = FIRST(y)

Aplicando a condigdo LR, E



Caso 2:

o, = 0, E-C ©

: 5 com s(A,E) = {03}

3
Temos
oK
S'$" % gEw > alCw

S'$k >% aCy

Se aCy = S'$k entdo S' = C e E + S' € P, 0 que
pode ocorrer. Portanto

S'$k >%¥ EFz > aCy

sendo a regra do Ultimo passo uma regra ndo simples, como
derivacdo original. Aplicando a condigdo LR,

oEy = EFz
0 que faz com que a regra do Ultimo passo seja F-=C!

z

A condig8do R*S também é violada guando o= T,
oAy # yCx.

Ou seja:
S'$kz>* oAw gl aBw
518K=s% yOx 22 vox = aBy
FIRST(w) = FIRST(y)

Supondo violada a condicdo R*S, teriamos

oAy 4 yCx temos A = C, B=De B = §

na



Entdo
S'$k5>* aAw =% aBw > aBw
k_
S'$ =>* yCx jg yDx = y8x = aBy
e supondo vélida a condig8o LR, teriamos aBy = yDx e portanto
o =y, B=Dey=x e portanto, como A = C, também afy =

vyCx. Contradigdo.

Parte 2: (¢) Suponhamos gue G satisfaz a condicdo
R¥S(k) e suponhamos que

S‘$k >% aBw > aBw
gk |
S'$" % yDx 2 ySx = oBy (%)
FIRST(w) = FIRST(y)
Caso 1: Suponhamos gque as regras ndo simples B+B e
D+8 foram aplicadas nos passos finais das derivagBes (*) acima.
Qu seja, que
S'$k =>% gAw ¥ oBw = aBw

S'$k =>% yCx =% vyDx > y8x = oBy

Pela condigdo R*S(k) aAy = yCx e o, B+B = o, D~+§ de
forma que B =D, o = vy, v = x, s (A,B) = {01}, s(C,D) = {02}.

Caso 2: Suponhamos que as regras simples B»E e D~F

*

foram usadas nos passos finais das derivagﬁes( ) acima. Temos:
rgk s

S'$" =% aBw > oEw

S'$k >%¥ yDx > yFx = aEy

e mais, pela condig8o R¥*S(k),



ou seja:
K
S'$" % aBw 2 aEw
k
S'$" =% gDy = aEy

o que, prosseguindo com E >¥ H > ¢ (possivel, pois, G é reduzi-
da) dé&

514K =5% gAw >% aBw = aEw 2% aHw > agw

S'$k =>% aCy =»% aDy = aEy »% aHy > agy
Aplicando a condig8o R*S(k), temos aAy = aCy e
my =0, B2E 0, Hrp = m, = 04 D+E o, H+p e, em particular
B =0De portanto o =y, B=Dey = %, s(A,B) = {01}, s(E,H) =

{02}, s(C,D) = {03}.

Nota: Os casos 1 e 2 acima s#8o o0s Unicos gue podem o

correr. Suponhamos que possa ocorrer conflito entre duas re-
gras, uma simples e outra n8o simples, ou seja D+E e B+B. Vere-
mos que esta condigi8o se reduz ao caso 1 j& analisado.

S'$k >% aBw > aBWw

S'$k 3% vDx > yEX = aBy

vEx forga x zy para algum z. Portanto

aBy

aBy = vEzy
aBwW = yEzw

Continuando com E > F = § (G é reduzida),

ok
ST$" =>x 0Bw = YEzw % YFzw @ YSzw



S'$k =>% yCx 3% yDx >, vEx 3% yFx > Y8 X

S

Reescrevendo e identificando, temos:

] YEzw T s(E,F) F-8

Y8 X

Ty s(C,D) D+E s(E,F) F=8

e pela condig8o R*S(k) vyEx = yCx e LEEE P

Isto completa a prova do Teorema II.5.

Corolario:

Corolédrio:

z

Toda gramdtica LR(k) & R*S(k) e vice-ver-
sa.

z

Toda linguagem LR(k) & R*S(k) e vice-ver-
sa.



I1.3 - AUTOMATO ANALISADOR R*S(k) GERAL

Definig8o I1II.6: 0 autdmato analisador R*S(k) geral

z

de uma gramatica estendida G é definido como AGk(G) = (G,acgdo0)
onde agdo é a menor relagdo

acdo: V¥ X zk + P({E,H} u ({RE,RNE} X P¥))

tal que:
(1) se @gux € CR*¥S, com X % ¢
entdo E € acdo (o,u)
(2) se aBu € CR*S(B=»B) e
A jg B e
aAux € CR*S, com x # ¢
entdo (RE,oc B+B) € acgdo (aB,u)
(3) se aBu € CR*S(B=»B) e
A :>g B e
aAu € CR*S
entdo (RNE,oB+B) € acgdo (aB,u)
' = k
(4) H € ac8o($s,$™)
Os simbolos E,H,RE,RNE s8o abreviagBes para "empilha
mento", "parada", "redug8o com empilhamento" e "redug8o sem em

pilhamento", respectivamente. Se k e G estiverem subentendidos,
faremos referéncia a AG em lugar de AGk(G).

Definic8o II.7: configuracgdo de um autdmato analisa-

dor R*S geral é uma terna (¢,x,m) € V¥ X ¥ X P* e descreve o
autdmato num determinado instante. ¢ representa o conteldo da
pilham x representa a porc8o n#o lida da cadeia de entrada e
m representa a sequéncia de redug@es ocorridas até aquele ins-
tante.



Dizemos gue ($,x$k,e) ¢ uma configuracdo inicial, que

($S,$k,ﬂ) ¢ uma configuracdo final.

Definigc8o I1.8: mudanga de configurac8o é relagdo bi-
nédria definida em V* X r* X P*, representada pelo simbolo |- e

definida como segue:

(1) ((p,aX,T\') l" ((Pa7x’ﬂ)
se E € agdo (¢,FIRST(ax))

(2) (aB,ax,m) |- (aRha,x,oc B+p m)
se (RE, o B+B) € agdo(aB,FIRST(ax)), o€ s(A,B)

(3) (aB,x,n) |- (aBh,x, o B+B )
se (RNE, o B»B) € ac8o(aB,FIRST(x)), o€ s(A,B)

Dizemos que (¢,y,n) é uma configurag8o alcangdvel se

($,xy,e) I—*(m,y,ﬂ).

Observag&o: na Definig8o II.8, nenhuma mudanga de
configuragdo é induzida pela agio de pa-
rada H.

Definig8o II.9: linguagem aceita (reconhecida) por

um analisador R*S geral AG

L(AG) = {$x € * | ($,x$5,¢) | (3$,5,85,m}

Definig8o II.10: sejam CO, ceey Cn configuragBes de

um autdmato analisador R*S geral, tais que



para indicarmos que a configuragéo CO se transforma na configu
ragédo Ch apés n mudangas de configuracéio.
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I1.4 - PROPRIEDADES FUNDAMENTAIS DA ANALISE R*S

Os autdmatos analisadores tém propriedades muito im
portantes e gerais. Nesta seg8o veremos algumas delas.

Teorema (Fundamental) II.11: Seja G uma gramdtica es-

tendida. Seja AG o autdmato analisador R*S geral construido a
partir de G. Ent8o L(AG) = L(G).

Demonstrag8o: decorre dos Lemas I1I.12, II.13 e II.14
a seguir.

Lema II.12: Seja @ux = g@yv € CR*S.

Entdo (g,uxz,m) |j-(¢y,vz,ﬂ)

Demonstragdo: basta observar gue pela definigio do AG,
a relag8o ag8o contém o valor E se o contexto u examinado & um
prefixo préprio de um elemento de CR*S e que, além disso, a a-
gdo E permite uma mudanga de configurag8io por empilhamento. Nas
condigBes do Lema (e do Teorema) isto se mantém até que |x| sim
bolos sejam empilhados, ou seja, até gue y seja empilhada. Note
que se |x| = O entdo as configuragBes s#o iguais.

Lema II.13: se $x € L(G) entdo $x € L(AG)

Demonstrag8o: se $x € L(G) existe uma derivacdo direi
ta S'$k >% $x$k. Como a Gltima regra aplicada é n#@o-simples va-
mos reescrever 5'$¢ =>* $x$K identificando os passos intermedid
rios.

S'$k =ay => 0q 2> ... 0 => a, = $x$I<

Vamos definir configurag8es do AG, C1, ..., C_ da for
ma seguinte:



se o, = v.A

i-1 ivi i
& a3 = viBywy
. e
e é tal que o =3 $x$k

entdo Ci:(YiBi,wi,ni)
Vamos definir ainda D, = ($,x$k,e) a configuragdo ini

cial para $x. Como a, = S'$k e o, = $S$k temos vy, = €, B, = $s,
W, = $k e portanto

' k
C1 = ($S,$ ,1T1)

i

com tal que $S$k l $x$k

(Note que W, € a andlise direita da derivacg#o de X
na gramatica n8o estendida).

Falta provar que:
*

(1) b, - C
.)‘L

(2) c, |- C.,_4,para i =n, n-1, ..., 2.

Para provarmos (1) observamos que

($,x$%,¢)

(W)
1

9]
1

n - (Yan,Wn,e)

= $x$k en

Como vy B, FIRST(w ) € CR*S(B-B,) e Yl a¥n n

tdo, pelo Lema II.12,
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ai‘1 - YlA:'LWJ_ é YiBlwi = Ocl
% = YiByWy 21 gxgk
‘1 = (Yisl’wi’“i)
Por outro lado
Ui o = Yi_q Ay_qwi_q 3% Y118y g5 ® oy
Oi 1 7 Yi_1BiqWi_q “%;1 $xgX

i1 = (Y qBi oWy 4Ty y)

Observando que YB3 FIRST(wi) € CR*S (Bi+Bi) podemos
ter duas situagBes possiveis:

2.1 YiRi = YioqBi_qo¥y = Wiy
e YiRs FIRST(wi) € CR*S (Bi_1+Bi_1)
Portanto agéo(yiﬁi, FIRST(wi)) 3 (RNE,oi Bi+Bi),;'
o; € S(Ai,Bi) e
C; = (vyByWiomy) | (vjA;,wy,0; Biogy my) =
(viaBi ¥y qamy_q) = Gy
2.2 -

Y;A; € um.prefixo préprio de Yi_1B5i_q1 € YiAiFIRST(wi)

€ um prefixo préprio de vy, ,B. FIRST(w, .) € CR¥*S(B. .»B. .)
i-171i-1 i-1 1-1"71i-1
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Temos agao(yiei, FIRST(wi)) 3 (RE,Gi*Bi+Bi) e
Ci = (viByowynmy) |k (viAzay,05,0; By=By my) |-
FovgqBioqaWi_qemioq) = Gy
Portanto, temos:
*
Dy - Ch - - Cy
ou
D K c
0 - 1
< *
e ($,x85,6) |- (35,8, 1))

m
onde Ty € dado por S ) X € a sequéncia de andlise a direita de

x na gramdtica original.
Concluindo, $x € L(AG) como desejado.

Lema IT.14: (ainda dentro das condig8es do Teorema
II.11) se $x € L(AG) entdo $x € L(G).

Demonstrag&o: como $x € L(AG), podemos afirmar gue
($,x$k,e) Lf ($S,$k,ﬂ) para algum w € P¥. Seja D, = ($,x$k,e)
Nas configuracgdes Ci atingidas no Lema anterior, vamos distin -
guir aquelas em que o valor de agdoc empregado para a transigéo
de configuragdo n8o foi E (em outras palavras, aquelas em que
a 32 componente da configuragdo €& distinta da 32 componente da
configuracgdo seguinte). Sejam (nessa ordem) Ciy Cos «v.y C es-

n
sas configuragBes distinguidas.

Temos, do fato de que $x € L(AG), que

1l
O

($,x$5,¢)

($s,$%, 1)
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onde C; = (¢i,wi,ﬂi) para 1 < i < n. Observe que AG pode nao
ser deterministico, mas as configuracg@es Ci s8o aquelas que con
duzem ao reconhecimento de $x.

Vamos definir agora

. = @w:W, para 1 < 1 < n
&3 PjW; P = -

Vamos mostrar que

S'$k > SiSSEISk = o, => => oy = $x$k
ou de maneira mais geral
T k
a; => $x$ 1 <1<n
Isto serd suficiente para provar este Lema, jé que

ek
C, = ($5,8,m) e a0 = $S$%.
A demonstracdo € por inducgdo em i.
Base da indug8o: i = 1
Cp = Coqawysmy)

foi obtido por uma sucess#io em empilhamentos a partir de Do‘
Portanto

k
a; = gqw, = $x$" e My = €

e logo

€
oy => $x$k

Indug8o: nos outros casos, Ci = (wi,wi,ni). Por cons-
trucdo, a transicg8o de Ci para Ci+1 ndo € de empilhamento poden

do ser de um dos dois casos de redugfo a seguir:
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Entdo

caso 1: reducdo com empilhamento.
C; = (ogowy,my)
?; = YiBy
u = FIRST(wi)
Wi o= awi, o; € s(Ai,Bi),
(RE,oi Bi+Bi) € agﬁo(yiBi,u) é acdo usada.
Temos, pela definigdo de acgdo
YiBiu € CR*S (Bi+Bi)
YiAiuz € CR*S para z + ¢
o,
i
Ay % By
e C, - (y;A;a, W;,0; B.>B,

As Ultimas transicgles até C,,

de empilhaménto.
i+1
1+1
i+1 1

ou

1

(@5,9¥;5,99m5,q) s8O

= ’Y.A.W.

111
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caso 2: redug8o sem empilhamento. Ent#o
Ci = (og,owy,m;)
?; = YiB4

u = FIRST(wi)

(RNE,ci B;»B;) € agao(yisi,u) com o, € s(Ai,Bi)
€ a agdo aplicdvel.

Ent8o pela definigdo de acdo
yiBiu € CR*S(Bi+Bi)

YiA; € CR¥S

:5*
(yjAioWis05 BywBy my) i Cy g

onde Ci+1 € a configurac8o seguinte a C; na sequéncia de confi
guragBes que reconhece $x. 0 raciocinio prossegue como no caso
anterior, e nos permite concluir que

i

S'$" => o = $S$k 9 $x$k

e portanto $x € L(G)
cqd (do Lema II.14)
Corolario
$5$K I gxgk implica s 1 X
ou seja, o terceiro elemento na configuragdo final é sempre uma

sequéncia de andlise & direita da sentenga x na gramitica origi
nal.
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Observacg8o: a ocorréncia de ambiglidade nas deriva -

¢0es simples n8o invalida o resultado do Lema II.14.

Definic8o II.15: seja G uma gramdtica. Seja AG(G,ag#o)

o aut6mato analisador R*S geral construido a partir de G. Dize

z

mos que AG(G) é deterministico se |agHo(g,u)| < 1.

Observag8o: Note que se alguma agd3o de empilhamento
ou de redugdo for definida numa configuragdo final ($S,$k,ﬂ),
teremos um conflito dessa ag8o com H € agéo($S,$k).

Lema II.16: Se G, reduzida, tem ambiguidade nas pro-
dugBes simples entdo AG(G) ndo é deterministico.

Demonstrag&o: como G tem ambiglidade nas producBes
simples, podemos encontrar ndo-terminais A e B tais que

Seja a derivacgdo

S'$k =>% gAX éé aBx > aBx

Caso 1: S‘$k = aAx. Temos entdo o = ¢, S' = A, $k =
x. Como a dnica regra em S' é S' - $S entdo B = $S, A = B = S
€ 04 = 0y = €, ndo ocorrendo portanto ambiguidade na primeira
derivagdo a partir de S'$k.

Caso 2: Ax + S'$¥. Explicaremos ent8o a Gltima  re
gra de derivacéo

S'$k =% yCw >¥ yDw > y8w = ahAx, V= W, U= X

Temos |x| > |w| e |y8v] < |oAu| e y8v € CR*S(D-§)

Por outro lado, aAu = y8vz € CR*S com z € I*
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Como temos também gue afu € CR*S(B+B) e A :g B entdo
(X,m) € acdo(aB,u), X € {RE,RNE}.

X serd RNE ou RE dependendo de z = ¢ ou z# €. Jd o©
valor de 1w serd a4 B+B ou o,B+8, o, ¥ 0,, O que caracteriza o

ndo-determinismo, pois

{(X’O1B+B>7(X;GZB+B)} < agdo(aB,u)

Lema II.17: Se numa gramdtica G, tivermos

K + oB-R
S'$" =>" afAuw => aBuw , o € s(A,B)

entdo (a) aAuw € CR*S para algum W € x*

(b) (X,0 B+B) € agdo(aB,u), onde X = RNE ou RE, de -
pendendo de # = ¢ ou ndo em (a).

Demonstracédo:

Caso(a): explicitando o Gltimo passo de derivac#o de
S'$k =% aAuw, temos:

K % o.F>¢ 'ozB+B

S'$ => YEvz => VYovz = afuw £> afuw,

o, € s(E,F), 0, € s(A,B),‘
e como vz ndo contém ndo-terminais, |vz| < |uw|, e Yov = oAuW
onde % é um prefixo de w de comprimento |w| - |z]. Assim,
aAuw = Yov € CR*S(F-»¢), completando a prova de (a).

Caso(b): da hipétese do Lema temos
aBUu € .CR*S(B+B)

A :g B

aAuw € CR*S
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Se w = €, (RNE,s(A,B)B+B) € acgdo(aB,u)

Se w + ¢, (RE,s(A,B)B+B) € acBo(aB,u)

Teorema I1.18: seja G uma gramdtica livre de contex-
to, estendida e seja AG(G) o seu autdmato analisador R¥S geral,
Nestas condig@es G satisfaz a condigdo R*S(k) se e somente se

AG(G) € deterministico.

D

Demonstrégéo: Parte 1: Se G é R*S(k) entdo AG(G)

deterministico.

Satisfeita a condigdo R*S(k) n#o teremos em G ambi
guidade nas regras simples. Abusaremos da notacdo usando s(A,B)

para representar seu Unico elemento, se este existir: i
s(A,B)B+B, que abrevia m = oB+B, s(A,B) = {o}.

Vamos supor que o aut6mato AG(G) n8o seja determinis
tico. Ent&o hd trés casos possiveis de conflito nas transig®es
do autodmato.

Caso 1: o autdmato tem conflito empilha/reduz.
E € ag8o(g,u)
(X,s(A,B) B+B) € agdo(e,u), X = RE ou X = RNE

Temos ¢ = aB, aBu € CR*¥S(B-+R) e

K s(A,B)B-+R
S'$" =>% gAw => aBw com u = FIRST(w)

Por outro lado, da ag8o de empilhamento temos:

aBuz € CR*S(D+§) para z #+ € e afuz = y8v

K s(C,D) D=¢§
S'$" =>% yCx => v8x = aBy com u = FIRST(y).
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Pela condic8o R*S(k)

aAy = yCx (e portanto o =y, A=Cex =y) e
s(A,B) B+B = s(C,D) D+6

e portanto z = ¢! Contradigédo.

Caso 2: temos duaé acBes distintas de redug8o (conflito re -

duz/reduz)

(X,s(A,B) B+p) € aglo(g,u)

(Y,s(C,D) D+§) € agldo(g,u), onde X e Y podem ser

RE ou RNE.
Temos
S'$k =>% gAw => qBW
S1gK Zox vCx => y&x
com ¢ = af = y§ e u = FIRST(w) = FIRST(x)
Pela condigdo R*S(k),
oAx = yCx
s(A,B) B+g = s(C,D) D=§
Entdo o conflito pode ser expresso por
(X,s(A,B) B=p) € aglo(g,u)
(Y,s(A,B) B-»g) € agdo(g,u)

e as agOes sdo distintas se X + Y. Sejam X = RE
tas condigdes

e

Y

RNE.

Nes
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oAuz € CR*S
afBu € CR*S
ou seja,
ahuz € CR*S(B, + B4)
aAu € CR*S(B, - B)

0 que nos leva a um conflito empilha/reduz, excluide pela anali

se do caso (1) acima.

Caso 3: temos uma ag&do de redug8o e uma agdo de parada (con-
flito reduz/para).

Temos H ¢ agdo (g,u) e portanto ¢ = $S, u = $k.

Temos (X,s(A,B)B+g) € ag&o(g,u), onde X € RE ou RNE,
e o € da forma af.

De aB = ¢ = $S, temos o = $S, B = ¢. (Com efeito, o
caso B = S pode ser excluido porque B-»g seria uma regra sim-
ples; o caso B $S exigiria, pela construcg8io da gramdtica es-
tendida, A =B = S', e também gAvz = S'$kz € CR*S, 0 que é ex-

cluido pela definig8o de CR*S).

Nesta situacgdo
S'$k =>% $SA$k => $S$k
Como também

STeK o gk

o que contradiz o fato de que G é R*S e portanto n#o-ambigua.
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Note que a possibilidade de um conflito para/empilha
pode ser excluida, uma vez que H € agdo(g,u) nos leva a ¢ = $S
u = $k
0o que ndo é possivel pela construgdo de G e pela definig8o de
CR*S.

, € E € ag80(p,u) obrigaria quz = $S$k € CR*¥S com z % ¢,

Parte 2: Se AG(G) € deterministico entdo G & R*S(k).

Observamos, de inicio, que G n#o pode ter ambiglida-
de nas producgBes simples, pols isto implicaria no n8o determi-
nismo de AG(G), conforme o Lema II.16.

Vamos supor que G n#doc tenha ambiguidade nas produ-
cBes simples e que ndo seja R*S(k). Vamos provar que, nestas
condicBes, AG(G) n8o é deterministico.

Se G n3o satisfaz a condicfio R*S, ent3o, explicitan-
do as cadeias lookahead, temos

Lok T
(D1) S'$" =>%* gAuw => aBuw

Lok T2
(D2) S'$" =>* yCvx =5 ySvx

aBuy -

= s(C,D) D-»6,

onde Ty o= s(A,B) B=B e Ty =

implica que aAuy + yCvx ou LT P

1. Suponhamos Ty F Mo, S'$k =>% gAuw em 0 passos.

Temos S'$k = oAuw com o = ¢, S' = A = B, $k = u,
w==¢,8=2%Se Ty = S'+$S, o que reduz (D1) a

S'»>$S
(D1) s'$K T =5 $s8K
k _ k
De (D2) S'$" =>* gBuy = $S$y e y = e. Portanto

K s(C,D) D=8 K
(D2) S'$" =>* yCvz => $s$
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Note agora que § = €, uma vez que 8§ = S faria D-+§ ser
uma produgdo simples, e § = $S faria D+8§ = S'-$S, que n3o pode
ser usada sendo no primeiro passo da derivac#o.

Como m, # 7,, srgi =t vCvx e, pelo Lema II.17

(X,m,) € agdo($s, $ ) para algum X € {RE,RNE} o que,
juntamente com H € ag#o($S, $ ) caracteriza AG como n#o-determi-

nistico.

2. Ty # To, S'$k =>*%* yCvx em O passos. A prova se déd de manei-
ra semelhante ao caso anterior.

3. Suponha Ty ¥ Mg, S'$k =>" afuw, S'$k =" vyCvx.

Temos
i
(D1) S‘$k =>* qAuw =i aBUW
e
(D2) S'$k =>" YCvX =< YSVX = afuy

Pela Lema II.17
(X,ﬁ1) € ac8o (aB,u) para algum X
(Y,nz) € ag8o (ys,v) para algum Y

Para caracterizar o ndo-determinismo, precisamos ava-
liar 3 situagBes distintas.

3.1: Suponhamos |aB| = |y§|, ou seja, aBu = y&v. Neste
caso, (X,ﬂ1) e (Y,nz) pertencem a agdo (aB,u) = acgdo(ys,v) e

AG(G) nd8o é deterministico, jd que UPTEE S P

3.2: Suponhamos |aB| < |y8|. De ysvx = qBuy, tiramos que y§v =
aBuz, onde z é um prefixo adequado de vy.

Temos, de (Y,7n,) € ag&o(ys,v), que yd8v € CR*S(D-§), e
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portanto, aBuz = y8v € CR*S, donde E € ag&o(aB,u), caracterizan
do-se assim o n8o-determinismo de AG, uma vez que (X,ﬂ1) €
agdo(aB,u).

3.3: Suponhamos que |aB| > |yS8|. A prova se dé4 de maneira seme-
lhante ao caso 3.2.

4. Suponhamos que T, = T, E oAuy # yCvx
De o= T, tiramos que A = C, B =D, B = &8. Portanto
Yévx = yBvx = oaBuy
YCvx = vAvx # aBuy

Se y = a ent8o yBvx = aBvx e x =y, u = v e portanto
vyAvx = aBuy, o que contraria a hipdtese.

Se vy £+ a temos 2 situagBes a considerar.
lvy] < la] e |ys§| < |aB|. Ver 3.3.
|yl > |a|]. Ver caso 3.2.

Definic8o II.19: dizemos que um método de andlise sin

tdtica possul a propriedade dos prefixos corretos se o primeiro
elemento do terno que representa a configuracgdo do - autbmato
(que representa o gue também se chama de contelddo da pilha de a
ndlise) for (ou representar) um prefixo de uma forma sentencial
da gramdtica para a gual o analisador foi construido.

Teorema II1.20: seja AG um autdmato analisador R*S(k)
geral construido a partir de G, com k > 1. Entdo AG tem a pro -
priedade dos prefixos corretos.

Demonstrag8o: o teorema vale por construg8o. Seja
(¢,ux,n) uma configurag&o gualquer de AG. a qual supomos seja
tal que ¢ forme um prefixo correto de G. Ent3o, qualquer mudan-
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¢a de configurag8o védlida de AG levard a uma nova configurac#o
cujo conteldo de pilha serd um prefixo correto de G.

Assim:

a) se empilhamento € ag8io(g,u) é porgue gux € CR*S
para x # € e portanto ¢a é um prefixo correto de G para ay =

ux.

b) se redugdo sem empilhamento € ac#o(aB,u) é porque
ofAu € CR*S e portanto oA é um prefixo correto de G.

c) se redugdo com empilhamento € ac#o(aB,u) é porque
aAux € CR*S para x .+ ¢ e portanto Ay é um prefixo correto de

G para yv = ux.

Logo, toda a mudanga de configuracfdo a partir de uma
configuracdo de prefixo correto, leva a outra de prefixo corre
to. Considerando que a configuracfo inicial ($,S$k,e) ja con-
tém na pilha um prefixo correto, $, concluimos que toda confi-
guragdo (g,y,m) tal que ($,x$k,e) Lf (¢,y,m) deixa um prefixo
correto na pilha. :

Observag&o: No caso k = 0, a cadeia lookahead é sem-
pre e. Quando ag8o(¢,ex,n) 3 empilhamento, o simbolo a ser em-
pilhado €, até aquele instante, desconhecido, ou seja, ndo foi
lido. Ocorre assim o empilhamento do primeiro simbolo encontra
do, podendo assim deixar na pilha um prefixo n3o correto. N#o
obstante, esse autdmato acusa erro na transicfo seguinte, con-
tinuando a valer L(AG) = L(G).

Teorema II.21: Seja G satisfazendo a condigdo R*S.

Seja AG um autbmato analisador R*S geral construido a partir de
G. Ent&o

($,w$k,e) |j ($S,$k,ﬂ) implica j < [SPNS(w)| + |w].
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Em outras palavras a andlise de uma sentenga perten-
cente a L(G) tem complexidade linear no tempo.

Demonstrac8o: a prova decorre dos seguintes argumen-
tos:

1) pelo Lema II.14

m
($,xy,e) ' (g,y,m) implica gy => $xy

2) o ndmero maximo de agBes de redug8o (com ou sem empilhamen-
to) na andlise de w tal que

m
S>w & |n|

Em HEILBRUNNER (11) temos ainda que, sendo G n3o am-

bigua,
T
S >w implica |m| < ¢ [w]
Portanto o nUimero mdximo de mudangas de configuracéo
do autBmato analisador é dada pela soma do ndmero maximo de

redugBes somado com o ndmero médximo de empilhamentos, ou seja
|SPNS(m)| redugBes
|w| empilhamentos
ou seja
o< IsPNSCm) | + [w] < |n| + |w] <
< cqlwl + [w] < cp|wl

gue confirma a linearidade (no tempo) da andlise de w.
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Teorema II.22: seja G uma gramdtica, seja AG o autd-

mato analisador R*S geral construido a partir de G. Seja xy €
¥ tal que

($,xy$¥,e) o (p,y$K,m |- erro
Entdo existe z € ¥ tal que

($,x28",0) | (9,285, m) | (85,85, 11m).
Demonstracgdo:

Visto que ($,xy$k,e) Ff (@,y$k,ﬂ) podemos afirmar, pe
lo Lema II.14 que existe B € V¥ tal que

S' 2 $S =% ¢B

Seja z € I* tal que B =>*¥ z. Isto é vdlido, visto que
G é reduzida.

Entdo
S' > $S =% @B =% $xz

Portanto, pelo tema II.13

*

($,x28%,¢) | (0,285, m) | (35,85, 7'm)
cqd

Teorema II.23: seja AG(G) onde G satisfaz a condigéo

R¥S(k). Entdo para qualquer x € x*.
ou ($,x$5,¢) |- ($5,8K,m)
k * o
ou ($,x$7,¢) |- (o,uw,m) com aglo (g,u) = 0

e Quw # $5$X
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(Em outras palavras, para AG(G) nas condig¢Bes acima,
para qualquer x € I¥*, ou o autdmato pdra e aceita x, ou o autd
mato pdra e rejeita x).

Caso 1: X € L(G)

Entdo, pelo Lema II.13, a configuragdo final é atin-

gida.
Caso 2: x & L(G)
Seja x = yaz tal gue
A z' € % com yaz' € L(G)
3 z" € I* com yz" € L(G)
(y € o maior prefixo de x, comum a L(G)).
Nestas condigdes:
($,yaz$k€) Lf (w,uz$k,ﬂ)
pu = Ya
T
b o> By
acdo(g,u) = @ porque Yaw € CR*S, ¥ w € T*¥.

Vamos acompanhar as mudangas de configuracéio de
AG(G) durante a andlise das sentencas yaz & L(G) e ybz" € L(G).

y b z" € L(G)

Z L(G)

<<
Q
N
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As mudangas de configurac8o dessas duas sentengas po
‘dem ser descritas por

($,yz"$%,e) |7 ¢ | G ,vz"$,

($,yaz$k,e) l—n C2 |- (cp,UZka,'n) = erro
de tal forma que C1 = C2, indicando dessa forma os passos do
autdmato enquanto as cadeias lookahead ainda se encontram to-
talmente dentro do trecho comum y. A passagem C, = (¢,uz$k,n)
indica a mudanga de configurag&do em que o simbolo a passa a

fazer parte da cadeia lookahead Seja ou = ya, P =>* $y. paw £
CR¥S, ¥ w € »* porque gaw =>* $yaw € L(G) por hipétese. Logo,
em(w,uz$k,ﬂ) o autdmato tem ag8o (¢,u) = 4, portanto péra e

ndo aceita x.

No caso de yz", a andlise prossegue até a configura-
¢80 final ($S,$k,ﬂ) e para, aceitando a cadeia lida, conforme
nos garante o Teorema II.11.

Note que no caso k = 0, a presenga do simbolo "erra-
do" a em ou = ¢ implica efetivamente no seu empilhamento, e é
ap6s este que o erro € anunciado, ja4 que ndo hd continuacgdes
possiveis. Esta é, entretanto, a primeira ocasifo em que o sim

bolo pode ser considerado.
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cAaPiTULO III
AUTOMATOS R*S CANONICOS
III.1 - INTRODUCAO

Vimos no capitulo II como se constréi o autdmato ana
lisador R*S geral a partir de uma gramdtica dada. Vimos também
as propriedades principais desse autbmato, ndo necessariamente
deterministico. E definimos a relacgf8o agfo que determinava as
mudangas de configurag8o durante o processo de andlise. Essa
relag8o era definida de tal forma que seus argumentos, ¢ e u,
representavam todo o conteldo da pilha e a cadeia lookahead ,

respectivamente.

No presente capitulo trataremos de construir um autd
mato analisador de interesse prd.ico, e que portanto deveré
ser necessariamente deterministico. Para tanto faremos uso do
conceito de estados, entidades que servir@o para indicar 0
"status" do processo de andlise, e que substituir&o os simbo -
los que eram colocados na pilha.

Ao autdmato, que deverd reproduzir todas as agdies do
modelo proposto no capitulo II denominaremos candnico. 0O estu-
do das propriedades principais do autdmato analisador R*S cand
nico é parte também do presente capitulo.

Neste capitulo e nos seguintes, consideraremos k > O,
abandonando o caso k = 0, em virtude de sua menor'aplicagéo pra
tica. O caso prédtico de maior importéncia é certamente o caso
k = 1, gue serd o Unico considerado a partir do capituloc 1IV.

Definig8o0 II1I.1: chamaremos de estado qualguer con

junto n8o vazio de itens. Dependendo da classe de itens consi-
derada, falaremos em estado LR(k), R*S(k), etc.
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Definic8o III.2: seja g < IR*S. Definimos a fungdo de

transicgdo GC e notamos
sc(q,x) = fecho ({[A+axi8,u]|[A+u.XB,u] € g A
[A>oX.B,u] é um item R*¥S(k)})
Quando sc(q,x) = @ diremos que Sc(q,x)+.

Definigdo III.3: colecg8o0 canbnica de estados R*S. Q

c
€ uma colegdo de estados R*S construidos a partir de uma gramé-

tica estendida G se QC € o menor conjunto C tal que

€ C onde dge = fecho({[S'+$.S,$k]})

1. Ad5c

2. Se pe C e se Sc(p,X)+ entdo Sc(p,x) €cC para
X € Nu E.

Definic8o III.4: Definimos as fungBes yc:v*+QC e

AC:V* Qé da forma seguinte:
1. vc($) = g,

voloX) = 8 (v (g),X)

2. X, (%) = doc

A (0X) = A ()8 (v_(9),X)

sendo os valores das duas fung@es considerados indefinidos nos
demais casos.

Notas:

- se estendermos, como habitualmente, 6, aceitando ca
deias em seu segundo argumento, temos

\)C($(p) = (SC(CIO,CP)



CR*S(A+B).

- 42 -

vc(@) € sempre o Ultimo estado de AC(¢)

- se vc(w1@2)+ entdo vc(¢1)¢ (para ¢, + €)

- se AC(¢1¢2)+ entdo AC(¢1)¢ (para ¢q # €)

- como cada estado da coleg&o candnica é alcangdvel
através de um Unico simbolo, a fungdo. (parcial) Ao

g 1:1.

Teorema III.5: Um item R*S [A+B.,ul € vc(¢) sse gu €

Demonstragdo: ver os Lemas III.6 e III.7 a seguir.

Lema III.6: Se [A+B.B,ul € VC(@) e A-»o.p € uma regra

ndo simples entao @Bu € CR*S(A-aB).

Demonstragdo: por induc8o no comprimento de ¢
Base da indugéo
1) para ¢ = $, v_ ()

[5'>$.5,$1 e g, -"- ¢=8%, B =5, u=8$"

Kk k

s1$K s 515 =5 $s$K . -peladefinicHo de CR%S

$5$% € CR*S(5'+$5)

2) Vamos supor que um item da forma [A-.B,ul € Adoc -
Note que os itens iniciais de doc (sé6 hd um) foram
considerados acima.

Entdo os seguintes itens estdo em doe

[S'+$.S,$k]
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)

)

[An-1+'Aan-1’un—1] , Un—% € FIRST(B,_ oYU, 5
[An+.8n;un] = [A+.B,ul u = unEFIRST(Bn_qun_1
Podemos escrever também gue, se todos estes itens es-
tdo em Qg Que
S % ApBp_q --- By = By By » BnBp_q- By @
= BBhq - By

Ent3o (as derivagdes n#3o precisam ser mais a direita)

§S$°  »* $5p_ 85K 5 568, 1 .- By8"
$S$5 5% $Auw =» $puw
onde supusemos que B . B1$k >% uw
Seja j = min{i|Bi B,_q = €} se i< n-1
sendo J = n
Para esse valor j vale Aj ¢§ An
E podemos escrever
$S$k =>% $Ajuw => $Buw
o gue nos garante que $gu € CR*S (A+p) completando a prova

base d= inducdo.

da
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Indugdo: seja ¢ = ¥X, q = vc(@) p = vc(w)
Temos

a = v () = v (0 = 8 (v ($),X) = §_(p,X)

Supondo que o Lema vale para p, vamos procurar provar
que ele vale para q. '

Por hipétese, o item [A»0.f,u] € g = vc(w).
Vamos considerar os seguintes casos:
Caso 1: o =Y, YEV =NUZ

Temos [A-»yY.B,ul € g = Sc(p,X). Logo Y = X e
[A+y.XB,ul € p.

Pela hipdétese de indug8o, jéd que A-ap ndo é simples,
YXBU € CR*S(A+yXB)
ou seja, que

9BU € CR*S(A-aB).

Ent8o o item [A-.8,ul] apareceu na operacdo fecho(q).
Entdo encontraremos em g itens da forma

[C-+yY,B,]6,V]

[81—*-8251,1-11]
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[B_ ,».B Bn—1’un-1]

n-1 n
[Bn+’8n’un]

de forma que X =Y, [Bn+,6n,un] = [A~.B,u] e
u, € FIRST(8v)

u, € FIRST(B1U1)

U, € FIRST(B,_,u )

Como em p aparece o item [C+Y.XB1G,V], pela hipdtese

de inducdo
@B1SV = ¢XB16V € CR*S(C+yXB16)
ou seja

S'$k >¥ @B, 8w >* ¢B_B B dw > B <B4 8w

1 n-1 n n-=1

(com derivagBes nem sempre direitas), onde v = FIRST(w).

Temos U = u € FIRST(BD_1 - 816w)

Escolhendo x tal que FIRST(x) = u sabendo que
Bro1 B oW 2% x
S'$k 2% 9B X > @B_X
P"n *n
ou

S1gK  ox PAX > @BX

e @BFIRST(x) = ¢Bu € CR*S(A-+B) (visto que A+B ndo & producgio

simples.
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Lema III.7: se gBu € CR*S(A»aB) e A+af ndo & uma pro
duc8do simples, entdo [A»a.B,ul] € vc(@).

Demonstrag8o: serd feita por indug8oc no comprimento

de Q.

Base de indugdo: || =1, ¢ = $, v (¢) = s

$8u € CR*S(A-»aB) por hipdtese, e portanto, ou o = ¢
ou a = $.
Caso 1: o = €

513K 5 $5$5% Lx $auw s $puw

A transicgéo $S$k >*¥ $Auw é obtida por uma sequéncia
de produg8es do tipo:

A1 - A231 (com S = A1)

A, - A

2 382

An ~ Bh (com An+8n = AsR)

Desta forma

B 1 B1$k >% Uw
onde B. =% w e uw = w W $k
i i T o'n-1 1
Seja

_ Kk _
u; = FIRST(wi_1 c e w1$ ) (com u, = u)
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Entdo

[A1+.A261,u1] € dye

[An+.Bn,un] € Ay,

ou seja, [A+.B,u] € 4, COMO dese jado.
Caso 2: se oo =% e B =S5, entdo o item procurado que pertence
a dg, é [S'+$.S,$k].

Passo de indug@o:
Seja ¢ = VX, g = vc(@), p = vc(w)
q = v.(g) = v (¥X) = Gc(vc(w),X) = GC(D,X)
Por hipdtese ¢Bu € CR*S(A-oB)
51§k % vyAw > yoBw com u = FIRST(wW), o = yo
Caso 1: o = pY, ¢ = ypY = PX com yp = ¢ e X = Y

Pela hipétese de indug&o, como YXBu € CR*¥S(A»aB) te-
mos [A+p.XB,ul € vc(w) = p e portanto [A+pX.B,u] € Gc(p,x) =g

ou [A+o.B,ul € g..
Caso 2:

Vamos tomar ¢
q = v.(e), p = v.(¥) ¢

YX, tendo como consequéncia que

SC(D,X). Seja o = €.
Se ¢Bu € CR*S(A+B), entdo basta provar que

[A—>-B:U] € \)C((‘O)



- 48 -

Ora, temos que
Ve K
S'$T 2% pAw > @BW

Vamos supor que X tenha sido introduzido na forma
sentencial pela regra C - Y1XBy2.

S'EISk 2% pCx = py XBy,x =% UXAwW > PXBw
onde

PYq = ¥

Byzx >*% Aw

Suponha ainda Byzx >* Aw pelas seguintes produgdes

Ay = AB, (com B = A1)

Ano1 ™ AnBn_y

An - Bn (com An+Bn = AsB)
Temos que Bn-1 “e B1y2x >¥% W

de tal forma que

1Y2

Ora, pela hipdtese de indugdo

[C—>y1.XBY2,V]‘€ p \)C(ll))

[Cry.X.By,,v] € g v_(PX), com v = FIRST(x).
1 2 c
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Vamos definir agora
u; = FIRST(wi_1 s w1y2x)
entdo
[A1—>.A281.U1] €q

LA -.A

n-1 an-1’Un—1] €q

[An+.8n.u],E q

ou seja, (A+.B,ul € g
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III.2 + CONSTRUGAO DE AUTOMATOS R*S CANONICOS

Estamos agora em condigBes de construir um autémato
com pilha, com estados formados a partir de conjuntos de itens,
gue reproduza fielmente as mudangas de configurac8o do aut®dmato
R*S geral. Nossa tarefa fica facilitada pelo Teorema III.5 que
diz que itens comp8em os estados do autSmato analisador candni-
co.

Definig&o III.8: O autfmato R*S canfnico AC, (G), cons

truido a partir de uma gramdtica estendida G = (N,xz,P,S'), é da
do por

AC,(B) = (Q,,P,Z,e_,d

c’ c’rc’qoc’qfc)
onde

- QC € a colecgdo de estados R*S de G

fecho({[S'+$.S,$k]}) é o estado inicial

]

qOC

- Qpp = 6C(qOC,S) € o estado final, isto é, o que con
tém o item final [S'=$s.,$¥].

- a funcgdo e,:Q, X Zk+QC é definida por ec(vc(@),u) =
vc(@a) onde u = ay e E € agdo (@,u) - ver Teorema
IT1I1.9.

- a relagdo d :Q, X Zk + Z (onde Z representa o con -
junto dos inteiros n8o negativos) definida como a
menor relacg8o tal que:

se (X,0 B+g) € ag8o(aB,u), X € {RE,RNE} ,
entdo |B]| € d, (v (aB),u)
x . k A N
- a relaglo r :Q, X 17 X Q, » (Q, v (Q, X Q.) X P*
definida como a menor relag&o tal que
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1. Se (RE,o B+B) € ac8o(aB,u), o € s(A,B), u = ay
entdo ((vc(aA),vC(aAa)),a B+B) €

€ rc(vc(u),u,vc(as))

2. se (RNE,o B-»B) € acHo(aB,u), o € s(A,B)
entéo(vc(aﬂ), o B+B) € rc(vc(u),u,vC@B))

Nossa intencdo é de que as relagles r_ e dC sejam fun

¢Ges nos casos praticos, guando G satisfaz a coﬁdigéo R¥S(k) e
AG ¢é deterministico. Isto serd estabelecido em resultados a se-
guir onde também serd mostrado que a fungdo €. estd bem defini-
da. No gque se segue, ACk(G) serd abreviado para AC, subentenden
do-se k e G.

z

Teorema I1I1.9: Nas condig8es da Definigdo III.S8, e, ¢

uma funcg8o bem definida.

Demonstrag&@o: cumpre provar que a escolha de ¢, na de
finig8o III.8,

(a) n8o altera o valor atribuido a ec(vc(¢),u)

(b) ndo altera a presenga ou ndo da agdo de émpilha -
mento em agdo (gp,u)

Sejam ¢, e ¢, tais que v (¢q) = v (¢,) =g, u = ay.
Para provarmos (a), observamos que
eC(\)C((P1),U) = VC(CP13) = 60(\)0(@1),8) = (Sc(q,a) =
= Sc(vc(¢2),a) = vc(mza) = ec(v(wz),u)

Para provarmos (b), suporemos que E € agéo(¢1,u). En-
tdo p Uy € CR*S(B+B) com y % € para alguma regra B-B

Uy = @q2zv = a18v
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Portanto [B+B.,v] € vc(a18) = vc(¢12) = vc(@QZ) e
P Uy = 9,ZV = a,BV.

Temos entdo que Pouy € CR*¥S(B»B) com y # € e portanto
E € ag8o(g,,u).

Teorema III.10: Sejam AG(G,agdo) e AC(QC,z,P,eC,dC,rC,

qoc,qfc) construidos a partir de G. Se AG é deterministico entéo
d e T, definem fungBes, isto é, para g, u e p quaisquer

c
(a) |dg(p,u)] < 1
(b) fr (q,u,p)| < 1

Demonstracgdo: (a) Suponha i1 e i2 € dc(p,u), com
i1 > 12. Temos entdo:

vc(u161) = Vc(azﬁz) =p
841 = 1y > I8yl = 1y
(X1,O1 B1+B1) € 8950(u181,u)
(X5, 0, Bo+By) € agdo(ayBy,u)
oq € S(A1,B1)
o, € s(Ay,B,),  X;,X, € {RE,RNE}
Pela definig8o0 de agdo, aBqU € CR*S(B1+B1)
a,BoU € CR*S(B,+B,)
Pelo Teorema III.5, [B,+B,.,ul € v (ayB,) = p =
vc(a161). Assim a,B, = azB,, pPara algum a; € a8, = a3B, e
az8, CR¥S (Bz+62). Consequentemente

(X3,03 B,+B,) € agéo(aBBZ,u) = agéo(aws1,u)
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e AG nBo ¢é deterministico, o que prova (a) por contradigéo.

(b) Temos védrios casos a considerar, dependendo dos
valores das primeiras componentes de rc(q,u,p).

(by) ((r1,s1),n1) € r.(q,u,p)
((ry,8,),m,) €1 _(a;u;p)

']T.]#'ITZ

Temos, escrevendo u = ay, que:

q = v.(ag) = v (a,)

p = vc(u181) = v (a,B5)

r, = vc(a1A1) r, = vc(azAz)

S, = \)C(oc1 A1a) S, = vc(azAza)
Ty = 99 By2By Ty = Ty BBy

(RE,m,) € agéo (aqBq,u) (RE,ﬂ2) € agéo(usz,u)
se tivermos |B,| # [B,|, entdo deverd ocorrer
|8, € d (p,u)
contrariando a prova feita em (a).

Por outro lado, |B1| = $82| nos leva a B, = B, €

2
(RE,0, By>B,) € aclo(a,B,,u)
a,B,u € CR*S (Bz+82)

[BZ+82.,U] € vc(u282) =p = vc(a161)



- 54 -

Assim, u161 tem um sufixo 82 com comprimento |B e

11
81 = 82. Escreveremos B = 81 = 82.

De (RE,o2 82482) € agéo(aze,u) temos também asA,uz €

CR*¥S com z + € e portanto
5145 5% o ALuz ara algum
= 2MgUz¥o P gum yo-
0 caso S'$k = 0L2A2uzy2 pode ser abandonado porque

z $# e. A derivag8o acima tem um ou mais passos e podemos expli-
citar o passo que introduz AZ:

k _ T _ _
S'$T =% pZCvx2 => a2EA2yvx2 =>%* p2£A2wvx2 =
= oczAzuzy2
com m = o D>EAy, O € s(C,D), Ay = Pyl, ¥ =>% W.
u € FIRST(yv), WYX, = uzy,.

Mesmo sem explicitar qual é a regra cujo contexto de
reducgdo uzAzuz pertence, sabemos que ou se trata da regra
D+EA,Y, ou da Gltima regra usada na derivacg#8o (direita) de w a
partir de y. Concluimos entdo que |uz| < |wv|, ou seja z, uz &
um prefixo de wv.

Temos

PoEA,YV € CR*S(D-EA,Y)

e [D+E.A,y,v] € vc(pzz)::vc(az) = v.lay) =g

Logo o, = p1g e
pTEAzyv € CR*S (D+£Azy).

Portanto

st K =>% 0 EAYVX, =>* p EA WVZX, = a,Asuzy,
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para algum Yqs Note que uz é um prefixo de wv e portanto um pre

fixo de WYX,
Consegquentemente, u1A2uz € CR*S.
Além disso,
[Bo=B.,ul € v, (ayB),

a4qBU € CR*S(B2+B),

e portanto (RE,nz) € agéo(aTS,u), conflitando com (RE,ﬂ1) €
agéo(a18,u). AG nd3o pode ser deterministico e a prova estd con-

cluida.

Note adicionalmente que se tivermos Ty = Ty teremos

também r, =T, € s,= S,, desaparecendo o conflito.

(bZ) (r1’ﬂ1) € rc(q,U,p)
((IZ’SZ)’HZ) € rC(Q7U7p)

A demonstrag83o é& semelhante a do caso (b1), néo ha

vendo aqui a necessidade de assumir T, % Wy, UMa vez que T
M, = T, NOS leva a

(RNE,w) € agéo(aqe,u)
(RE,n) € agéo(a16,u)

indicando ndo-determinismo em AG.
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(b3) (r,,m,) € r_(q,u,p)
(r,,m,) € r (g,u,p)

Sendoc u = ay, temos

q = vc(u1) = vc(az)

p = v (ayB,) - vc(uzsz)

Iy = veloghy) Iy = Velaghy)
T = 07 BBy Ty = 0p ByrBy
o, € s(A;,B,) o, € s(A,,B,)

(RNE,H1) € agéo(a18 u) (RNE,ﬂZ) € agﬁo(azez,u)

17

Se |8,| + |B,| ent&o d_ ndo é fungdo, contrarian-
do a prova (a).

Se |B1| = |82| entdo B, = B, = B.
De (RNE,02 BQ+B) € agéo(azs,u) temos também
uzAzu € CR*S
e portanto
k

St$T o=>x 0L2A2uy2
(b) (3.1) s'$ =59 oA uy
’ - 22772
0 caso S'$k = cx2A2uy2 nos permite concluir que
0, = €

S'" = A
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u = $k
y, = €
BZ = 5!
B = $S
asB = 3S

e portanto agﬁoﬁ&ﬁﬂﬂ = agfo( $S,$k) 3 H e portanto AG ndo é
deterministico.

(b) (3.2) st$X =7t oAUy,

Neste caso, explicitando o passo que introduz A te-

2
mos:

k _ X _
S'$ =% PCVX5=> poEALYVX, 3% 0 EAWVX, = AUy,

com 7 :ch+gAzy, o €s(C,D), Gy = pok, YEFW, U € FIRST(yv),
WYX, = Uy,.

uzAzu € CR*S e sabemos que

asAsu € CR*S(D+£A2y) ou a2A2u € CR*S(p) onde P é a Gltima re-

gra usada na derivag8o direita de w a partir de vy. Temos
uy, = wvx, e que |u| < |wv|, necessariamente.

Temos
ngAzyv € CR*S(D+€Azy)

[D+E-Ayy,v] € v (py8) = v (ay) = v (a)

il
0

Logo Oy = p1§ e

p1EA,YV E CR*S (D+£Azy)
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Portanto

k
S'$" =>* p1£A2yvx1 =>% p1gA2wvx1 = oc1A2uy1 para
algum Y1 sendo u prefixo de wv. Consequentemente a1A2u € CR*S.

Assim
[By2B.,ul € v (a,8)
o,Bu € CR*S(B,>B)
0, € S(Az’BZ)
My = 0y By

e portanto (RNE,nz) € agﬁo(a18,u), conflitando com (RNE,H1) €
agéo(u16,u), 0 que torna AG n#o. deterministico.

Também neste caso, T, o= T, implica em r, = I, € no de
saparecimentoc do conflito.
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caPiTULO IV
CONSISTENCIA E GERACAD DE AUTOMATOS R*S(1) CANONICOS

Neste capitulo apresentaremos as condigBes que preci-
sam ser satisfeitas para que um autdmato analisador R*S(1) cand
nico seja deterministico. Veremos também os algoritmos de gera-
¢do do conjunto de estados QC, da fung8o de transicgéo SC e das
(possivelmente) fungdes €qs dC e r.. Note que k = 1 em todo es-
te capitulo.

IV.1 - CONSISTENCIA DOS AUTOMATOS R*S(1) CANQGNICOS

Definigdo IV.1: dizemos que AC satisfaz o Teste de
Consisténcia (TC) se nenhuma das condigdes (a), (b), (c) ou
(d) abaixo sdo satisfeitas

(a) existe p € QC tal que
[B+B.,al]l € p
[D+a.ay,b] € p

(b) existe p € Q. tal que
[B1+YB. ,al € p
[B,+8.,8] €p, y+e

(c) existem p g € Q. tais que
(1) [BT+B-,8] cp
[B,»B.,al € p
(2) §.(q,8) =p

91

(3) A1 g B1
o]
2

A2 g B2

01B1+B ¥ 0252+B

(4) [Dy=Eq.Ayvqb] €0 EqYq ¥ €
[D2+z2.A2y2,c] € g EoYp * €
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a € FIRST(yb)
a € FIRST(y,c)

(d) [B+B.,$] € Jpe COM BB + S'»§S

Teorema IV.2: Seja AC = (QC’Z’P’ec’dc’rc’qoc’qfc) um

autémato analisador R*S canotnico construido a partir de uma

z

gramatica G. AC satisfaz TC se e somente se AC é deterministi-

co.

Demonstragdo: é consequéncia dos Lemas IV.3 e IV.4 a
seguir e do Coroldrio do Lema III.16.

Lema IV.3: nas mesmas condigBes do Teorema IV.2, se
AC satisfaz TC entdo AG é deterministico.

Demonstrag8o: se AG ndo é deterministico entédo AC

nd3o satisfaz TC.

Caso 1: H € agdo (¢,a)
E € ac8o (g,a)

Temos ¢a = $S$ . $S$z € CR*S com z + ¢, 0 que n#o po
de ocorrer pela construcfo da gramdtica estendida.

Caso 2: H € agdo (g¢,a)
X,m € agéo(@,a), X € {RE,RNE}, w = oB+B, o € s(A,B)

Temos ga = $S%
$S$ € CR*S (B-B8)

e pelo Lema III.7
[B+g.,$] € v ($S)

satisfazendo o TC, condig8o d, e portanto, violando o TC.
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Caso 3: E € agdo(g,a)
(X,m) € ag&o(g,a), X € {RE,RNE}, 7 = oB+B, o € s(A,B).

De E € ag8o(g,a) temos que gaz € CR*S, z # €.
S'$° =>F gazw

Vamos supoTr gue a ocorréncia do simbolo a tenha sido

introduzida através da produg8o D-aay
S'$k =>%* ECbx 21 Eaaybx =>% gazw
com m, = 0, D+oay, o4 € s(C,D), €a = ¢
Temos
gaayb € CR*S(D-aavy)
e pelo Lema III.7.
tD+a.ay,b] € vc(¢)
Por outro lado, de (X,n) € agdo (¢,a),
pa € CR*S(B-+B)
e pelo Lema III.7,
[B+B.,al € vc(m)

Os resultados acima mostram que a condigdo a do TC
satisfeita, e portanto AC n3o satisfaz TC.

Caso 4: (X,n1) € acgdo(g,a)
(Y,m,) € ag@o(g.a), X,Y € {RE,RNE}
my = 0y BBy, oy € s(Ay,By)
My = 0y ByrBy, 0, € 5(Ay,B5)
By * B,
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Temos:
9a € CR*S (B +B,)
9a € CR*S (B,+B,)
Logo ¢ = a181 = a282
Note que |8,| = |B,| implica em B, = B,, e portanto
841 # |B,|. Vvamos assumir [B,| > |B,|. Temos entdo B, = B,

B, =yBcom y * e, 0, = 0,Y, ¢ = 0,YB. Como a,yBa € CR*S (B1+YB)
e u1ysa € CR*S (82+8), pelo Lema III.7, temos

[B1+YB.,a] € vc(¢)

[B+B.,al € vc(@)

Assim, vc(m) satisfaz a condigdo b do TC, e portanto

AC n8o satisfaz TC.

Caso 5: (X,m,) € agéo(g,a)
(Y,m,) € agHo(g,a)
X,Y € {RE,RNE}
my =04 BB, o4 € s(Ay,By)
Ty = 0y ByeB, 0, € s(A,,B,)
(Xym) + (Y,m,)

Temos:
pa € CR*S (B,I—>B)
¢a € CR*S (B,+8)
¢ = af

Caso 5.1: Ty =To, X ¥ Y. Sem perda de generalidade vamos adotar

X = RE e Y = RNE.
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Temos afaz € CR*S com z # ¢, E € acdo(aAh,a).
Temos também aha € CR*S, de forma que

S'$ =>" qfaw
H& dois casos a considerar:

Caso 5.1.1: S'$ => $S% = oBaw e H € acido($S,$). J4 vimos no
caso 1 que isto ndo pode ocorrer.

m
Caso 5.1.2: S'$ =>" £Caw => EyAaw com 1 = o DsyA, o € s(C,D).
Pelo Lema II.17

(Z,m) € agdo(ah,a)

Este resultado, em combinag8o com E € agio(aA,a), co-
mo visto no caso 2 acima, caracteriza uma violag&o do TC.

Caso 5.2: Ty oF Ty
Temos, de ga € CR*S (B,»8),
[B1—>B.,a] € \)C(cp)
De ga € CR*S (B,~B),
[Bz-+8.,a] € \)C((p)-
Da definig8o de Vo
§o(ve(p)yB) = v (aB) = v _(¢)

Temos também
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My =09 BB my = 0y ByoB
Por outro lado, de

(X,m,) € agHo(y,a),

']T,I = o’,] B1+B’

© = 0B,

temos aA,az € CR*S com |z| > O, dependendo do valor de X. Ou

seja,
srgk =5t ah azw

Explicitando o passo da derivag&o que introduz A1 a-
través de uma regra do tipo D, = g1A1y1,

S'$ =>x ¢1C1by => ¢1g1A1y1by =>% aA1azw
com C, :: Dyy @ = ¥,&, e y,by =>* azw, de forma que aEl?ISST(Y1b)
Temos

af,y.b-€ CR*S (D1+g1A1Y1)

de forma que [D1+£1.A1Y1,b) € vc(a).

De forma semelhante
[D2+€2.A2y2,c] € vc(a)

com a EFIRST(YZC)
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Portanto, a condigd3o c do TC é satisfeita para
p = vc(@) e q = vc(a) e desse modo o TC é violado.

Lema IV.4: nas mesmas condigBes do Teorema 1IV.2, AG
€ deterministico ent8o AC satisfaz TC.

Demonstrag8o: serd feita provando-se que AC ndo sa-
tisfaz TC implica que AG ndo é deterministico.

Caso 1: AC n3o satisfaz a condig8o (a) do TC. Ou seja, existe
peq, | [B+8.,a] €p, [Dra.ay,b]l € p.

Seja ¢ tal que vc(@) = p.
Pelo Lema III.6, de [B+B.,al € vc(m), temos
pa € CR*S (B-B)
ou seja
il
S'$ =>% gAaw => aBaw
com ¢ = aB, m = o B+, o € s(A,B).

"Devemos considerar dois casos:

(1) S'$ = ahaw, ® = S'+$S
Temos H € ag8o($S,$) = aglo(g,a)

(2) S'$ =>" qhaw
Pelo Lema II.17 (b), (X,n) € acg8o(aB,a) = agdo(e,a)

Por outro lado, de [D-»a.ay,b] € vc(¢), pelo Lema II.6
payb CR*S (D+aay).
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Temos S'$ => gaybx. Suponha y =>* y. Entdo
s'$ =>" paybx. Explicitando o Gltimo passo dessa derivacgédo:

S1$ =>x 1|JA1cw1 => PB,CW, = ¢aybx

de forma que ¢B1 € CR*S. Naturalmente, como a derivag8o é direi
ta [yg c| > |pa| e portanto gaz = ¥B,c € CR*S para z # e.

Conseguentemente,
E € acg3o(g,a)

e em qualquer dos casos vistos acima, |ag8o(¢g,a)| > 1, de forma
gue AG n8o é deterministico.

Caso 2: AC n#o satisfaz a condigdo (b) do TC. Ou seja, existe
p € QC I [B1+YB-78:} € p, vy + g, € [Bz—*B.,a] € p.

Seja p = vc(m)

[B,»vyB.,a]l € v _(¢) implica, pelo Lema III.6, que
17y c'?
pa € CR*S (B1+YB).

[B,+B.,a] € v_(¢) implica, pelo Lema III.6, que
2 c'?
pa € CR*S (B,+B).

Logo ¢ = ayB. Podemos dizer que
T2
$'$ =>* ayA,aw, =>" ayBaw,

com Ty =0 5 By»B, 0, € S(AZ’BZ)

Se S'%

ayAzawz, Y = €, 0 que ndo pode ocorrer. Logo,

i
S'$ 5>+ayA28w2 =52 aypaw

e pelo Lema II.17, (x,nz) € agdo(g,a) para X € {RE,RNE}.
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Temos também

T
S'$ =>* ah, aw, =5 ayBaw,
com Ty = 04 81%8, o4 € s(Aq,B1).
Se tivermos S'$ = af aw,, m, = S'+$S e H € agdo(g,a).
Caso contrédrio,
+ T
S'$ => ah,aw, => ayBaw,

e pelo Lema II.17, (Y;ﬂ1) € agdo(g,a).
Em gualguer das situacBes acima, como y + e implica em
Ty ¥ Mo, acdo(g,a) tem mais de um elemento e portanto AG n8o &

deterministico.

Caso 3: AC ndo satisfaz a condig8o (c) dO TC. Entd3o existem em
QC dois estados p e g tais que

(c1) [B-]—*B-’a]e p
[BZ+B.,6]:E P

(c2) ac(q,s) =p

(c3)

o B1—r8 + 0y BZ_)B

[D2+g2.A2y2,c] € 4, EyY, * €
a € FIRST(Y1b)
a € FIRST(y,c)

Seja o € V* tal que vc(u) = q; vc(aB) = p, portanto
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[B1+B.,a] € vc(aB)

‘aBa € CR*S (B,+B)

[D1+£1.A1Y1,b] € v.(g), a = P&, e

af,y,b € CR*S (D1+€1A1Y1)-
Podemos ent8o escrever que

$'$ =>* ¥, Cybyy => DyEqA v by = oAy by, =>¥
gl apax, = @ax, jé que aé€ FIRST(Y1b)
Pelo Lema II.17,

(X,ﬂ1) € agdo(g,a), Ty = 04 BB

De forma semelhante

(Y,ﬂ2) € acdo(g,a), Ty

1l
Q
N
w
N
v
w

e portanto AG n8o é deterministico.

Caso 4: AC nd8o satisfaz a condig83o (d) do TC. Entdo existe
{B+B.,$] € Qe COM BB * S'+$S.

Temos por construcgéo, vc(¢) = dpo > 9 = $s.
Se [B+B.,$] € vC($S) entdo $S = aB, $S$ € CR*S (B+R)

Caso 4.1: o = €, B

$S, obriga B = S', contradiz a hipdtese.

Caso 4.2: a $, B8 = S contraria o fato de que itens simples

completo n&o podem compor estados R*S e desta forma [B-+g.,$] se
ria um item simples completo.
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Caso 4.3: a = $S, B = €. E o Unico caso possivel. Note gue
[B+.,$] € vc($S) implica, pelo Lema III.6 que $S$ € CR*S (B-e)
e portanto

™
S'$ =>7 $SA% => $S%
com m = 0 B+e, 0 € s(A,B). Pelo Lema II.17, (X,n) € acdo($sS,$)

o gue mostra, conjuntamente com H € acdo(%$S,$) que AG ndo é

deterministico.

Coroldrio: AG € deterministico se e somente se AC
satisfaz TC.

E uma consequéncia dos Lemas IV.3 e IV.4.
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IV.2 - ALGORITMOS PARA A CONSTRUCAO DE UM AUTOMATO ANALISADOR
R*¥S(1) CANDNICO

Algoritmo IV.5: construg8o do conjunto de estados QC

e da fungdo de transigdo 8, de um autdémato R*S(1) canbnico.
Entrada: uma gramdtica G = (N,Z,P,S'), estendida

Saida: o conjunto de estados Q, € a fung8o. de transi

cdo GC.

Obs: deltacandnico (estado, simbolo) € um procedimen

to que realiza a definig8o III.2; tabdelta € a
tabela da funcgéo GC.

Algoritmo:

Ugoi= fecho({[S'»$S.,31}); Q. := {a,.};

marque q,, "n3o processado",
enquanto héd estados "n&do processados”" em QC

faga

g := estado n&o processado em QC;

para todo X € V

faga
p := deltacan8nico(q,X);
se p + @ entdo tabdelta [g,X] := p;
se p ¢ QC
entdo QC t= Qc u {p};

marcar p "ndo processado";
fim-do-para-todo;
marcar g "processado"
fim do enquanto

Observac#do: o0s algoritmos desta seg8o fazem uso dos
Teoremas vistos nas secBes anteriores emitindo a mensagem de
que a gramdtica fornecida n#o é R*S(1) quando da construgdo de
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d er
o] c’

esta raz8o dizemos que estes algorimos produzem as funcdes dC

se descobrir que estas relag8es ndo sdo fungles. Por
e r,, uma vez que, ndo sendo fung8es, além da emissido da mensa-
gem o processamento pode ser suspenso ou continuado com a fina-

lidade de que sejam identificados todos os pontos de conflito.

Definigdo IV.6: conjunto Qe de estados de um autdmato

R*¥S(1) canbdnico

Q = {p € @, | ([A+aa.B,bl € p) A ([B+y.cn,d] € p)}

Algoritmo IV.7: construg8o da fung#o e

Entrada: conjunto QC de estados do analisador AC e a
funcgdo 6C,

Saida: a funcgéo e,

Obs: eC : Qex Z+QC

Algoritmo

para todo p € Qe
faga
para todo a € I
faca
se dc(p,a)¢
entdo ec(p,a):: Gc(p,a)

Observag8o: por construcéo, S, ¢ uma funcgéo, €. € uma restricgio
de GC ¢ também uma fung#o.

Algoritmo IV.8: construg8o da funcgio dC

Entrada: o conjunto de estados QC e a funcgdo e,

Saida: a funcdo dC ou a informag8o que G n3o é R*S(1)
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Algoritmo
1 para todo p € QC
2 faca
3 para todo [A+a.,al] em p
4 faca
5 se d_(p,a)+ ou dc(p,a) = |a
6 entdo dC(p,a):z [o]
7 sengio mensagem ("G n8d € R*S (1)");
8 se ec(p,a)¢ e dc(p,a)¢
9 entdo mensagem ("G ndo & R*S (1)")
10 fim-do-faca
11 fim-do-facga
Algoritmo IV.9: construgdo da fungéo T,
Entrada: o conjunto QC de estados,
a fungdo de transigdo Gc
a funcdo dC,
0os pares de n#&o terminais (A,B) tais que A ¥ B(
Saida: a fungdo r, ou a informagdo de que G n&o
E*XS (1)
Algoritmo:
para todo g € Q. tal que [B».B,al € g, B & N
faca
p:= 8.(q,8);
para todo n#3o-terminal A tal que [Esa.Ay,b]l € g
e tal que A % B e a € FIRST(yb)
faca
se §.(q,Aa)+ e r_(qg,a,p)t
entdo (para p; = éc(q,A) e p, = Sc(q,Aa)
r.(g,a,p):= ((py,P,),s(A,B) B+B)
10 sendo se Sc(q,A)¢ e rc(q,a,p)f
L1 entdo (para py = Sc(q,A))
12 r.(g,a,p):= (py,s(A,B)B+g)
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L.13 sendo mensagem ("n&o é R*S (1)")
L.14 fim-do-para-todo
L.15 fim-do-para-todo

Observagdo: os algoritmos que produzem € dC e To
verificam as condigBes a, b e ¢ impostas no TC. A verificacgédo

da condig8o (d) é trivial.

Condig8o a: - verificada na linha 8 do Algoritmo IV.8. A ocor-

Téncia simulténea de eC(p,a) e dc(p,a) indica conflito empilha/
reduz no estado de p de AC.

Condic8o b: é verificada na linha 5 do Algoritmo IV.8. Quando

dc(p,a)¢ e dc(p,a) + |a] ocorrer o desvio para a condigdo "se-
ndo" do teste (linha 7 do Algoritmo IV.8), fruto da existéncia
de dois valores distintos, representando duas redugBes por re-
gras com diferentes comprimentos de lado direito no mesmo esta-
do p.

Condig8do c: - observe que ao entrar na regifo de testes, o Algo

ritmo IvV.9 j4 fixou diversos valores, a saber
- 0 estado g
- 0 item completo [B+B.,a] € g, e seu lookahead a
- 0 estado p = SC(Q,B)
- 0 ndo terminal A tal que A >¥ B

A condigdo "entdo" da linha 8 atribui valor a
rC(q,a,p), que ainda n8o foi instaciada, deixando a condigédo
"sendo" para 0S casos que Sc(q,Aa)+ ou rc(q,a,p)¢. 0 teste da
linha 10 causa a atribuicdo de valor a rc(q,a,p) guando
rc(q,a,p)f deixando para a condig8o sen8o da linha 13 os casos
em gue

(6C(q,Aa)¢ ,Gc(q,A)T) ou rc(q,a,pn

indicando assim a tentativa de uma segunda atribuic8o de valor
a rc(q,a,p), fruto da existéncia de um segundo n#@o terminal (re
presentado no algoritmo por A) tal que deriva simples B que deriva g detec
tando assim ambiglidade na gramitica que produziu QC.
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cCAPITULO Vv
CONCLUSOES E OBSERVACOES

Vimos que as gramdticas livres de contexto admitem au
toématos analisadores que, a cada mudanga de configuracédo por
redugdo, executam a redugdo por todas as produgles simples que
se seguem a uma redugdo por‘produgéo ndo simples.

O método proposto difere dos que tratam da eliminacédo
das produgdes simples (AHO/ULLMAN (3), ANDERSON/EVE/HORING (5),
BACKHOUSE (6), DEMERS (7), DENKER/DURRE/HEUFT (8), HEILBRUNNER
(12), JOLIAT (14), JOLIAT (15), KOSKIMIES/SOISALON-SOININEN(16),
LALONDE (17), PAGER (18), PAGER (19), PAGER (20),SOISALON-SOININEN
(21), SOISALON-SOININEN (22), TOKUDA (23)) sendo aplicével a
cualquer gramatica LR(k), mantendo a linearidade na complexida
de no tempo e a canacidade de s=2 atrelar acgBes semdnticas mesmo
2s producdes simples.

Assim como no método LR, o método R*S admite que se-
jam definidas variantes "lookahead" e "simples". Essas varian -
tes se mostram de grande interesse visto produzirem autdmatos
de tamanho mais reduzido como também com grande capacidade de
reconhecimento de linguagens.

No que se refere ac tamanho e velocidade do analisa-
dor, o método R*S forneceu bons resultados. Como o método n&o
faz uso de itens simples completos, estados compostos unicamen-
te desses itens podem existir na andlise LR mas inexistem na a-
ndlise R¥S. ASsim os autdmatos R*S tém, em geral, um ndmero me-
nor de estados. Exploramos este tema construindo um gerador R*S
"simples" e comparamos as tabelas das fungBes de andlise R¥S
com a tabela SLR n3o compactada. Nos exemplos testados, as tabe
las R*S tinham dimensdes menores que as R*S simples.

Para a continuidade deste trabalho sugerimos (e nos
propomos a) dar tratamento formal & andlise R*S "lookahead" e



"simples", estudar a relacgdo entre essas variantes e as andli-
ses LALR e SLR, as classes de gramdticas reconhecidas por es-
ses métodos, a geragdo de algoritmos de recuperacgdo de erros
sintdticos adequados a andlise R*S e estudo de métodos de com-

pactacd8o das tabelas de andlise.



(1

(2)

(3)

(4)

(5)

(6)

(7)
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