Deterministické zasobnikové automaty

Vratime se jesté k problému syntaktické analyzy. Uvedli jsme si jednak dva typy nedetermi-
nistické analyzy a poté algoritmus Cocke-Younger-Kasami se slozitosti O(n?), kde n je délka
vstupniho slova. Zminili jsme se také o tom, ze pro jisté typy gramatik existuje deterministicka
analyza o linearni slozitosti, ktera funguje na principu konstrukce deterministického zasobniko-
vého automatu a jeho vypoctu. Sami uznate, Ze linedrni slozitost je lakava véc. Zajemci o hlubsi
poznani takto fungujici analyzy odkazuji na kurz IA006 Vybrané partie z teorie automati.

V tomto materidlu si podrobné popiseme deterministicky PDA a deterministicky bezkontex-
tovy jazyk (déle téz DCFL), nasledné probereme uzavérové vlastnosti DCFL a popiSeme vztah
oby¢ejnych CFL a DCFL.

Definice — deterministicky PDA

Rekneme, Ze zasobnikovy automat M = (Q,%,T,0,qo, Zo, F) je deterministicky (DPDA),
jestlize jsou splnény podminky:

1. pro vSechna ¢ € Q a Z € T plati: kdykoliv §(q,¢,Z) # 0, pak d(q,a,Z) = §) pro vSechna
a € X

2. pro z4dné ¢ € Q,Z €T a a € ¥ U {e} neobsahuje 6(q, a, Z) vice nez jeden prvek.

Poznamka.

Povsimnéte si hlavné prvni podminky. Je v ni feceno, ze pokud v néjakém stavu g s vrcho-
lem zasobniku Z muze automat pokracovat bez nac¢teni symbolu ze vstupni pasky, pak nesmi
mit moznost zvolit v dalsim opakovéani jinou variantu, a to naopak ¢ist symbol a ze vstupu.
V ptipadé, Ze by to bylo mozné, jedné se o nedeterministické rozhodovani, zda ¢ist ze vstupu ¢i
nikoliv.

Definice — deterministicky bezkontextovy jazyk

Rekneme, 7e L je deterministicky bezkontextovy jazyk (DCFL), pravé kdy# existuje DPDA M
takovy, ze L = L(M).

Uzavérové vlastnosti DCFL

V nésledujicim si na zékladé rozdilnych uzavérovych vlastnosti tfidy DCFL a CFL ukazeme, zZe
tyto tfidy jsou rozdilné.

Véta 1 (uzavienost na doplnék).

TFida deterministickych bezkontextovych jazyki je uzaviena na operace doplnék do jazyka.

Poznamka.

Drtikaz ptfedchozi véty je ponékud komplikovanéjsi, proto si uvedeme pouze jeho ideu.



Idea dukazu.

Zakladni myslenkou dikazu je pouziti stejného principu jako v pripadé regularnich jazyki.
Méme-li deterministicky zasobnikovy automat M = (Q, %, T, 4, g0, Zo, F') a hleddme automat
M’ rozpoznavajici jazyk co-L(M), jednoduse zaménime koncové stavy za nekoncové a naopak.
Je tu vsak nékolik komplikaci, které musime oSetfit. Jsou celkem 4 a jadro dikazu je zalozeno
praveé na feSeni téchto problémi. My si je popiSeme a pouze naznacime, jak by se daly resit.

1. komplikace: DPDA M nemusi vstupni slovo do¢ist do konce, protoze vypréazdni zdsobnik
nebo prechod neni definovan.

M tedy dané slovo nepfijimé, zdménou koncovych a nekoncovych stavi vsak v pripadé
automatu M’ dosdhneme stejného efektu. To je vSak chyba, M’ by mél slovo pfijmout.
Resenim je piiddni nového zasobnikového symbolu D ¢ T, ktery uréime jako dno zasobniku
M'. Pokud M mél prazdny zasobnik, M’ mé na vrcholu pouze D. V takovém piipadé se
prepneme do né&jakého nového koncového stavu d ¢ @, ve kterém precteme cely vstup a
akceptujeme.

Formalné: §'(q,e, D) = {(d, D)}, §'(d,a, D) = {(d, D)} pro libovolny stav q € Q, a € X.

Jesté bychom méli uvazovat situace, kdy pro néjakou trojici ¢ € Q,Z € I';a € ¥ neni
prechod 6(q, a, Z) definovén. V tom ptipadé doplnime prechodovou funkci ¢’ automatu M
takto: ¢'(q,a, Z) = (d,€).

2. komplikace: DPDA M nepiec¢te vstupni slovo do konce, protoZe prestane ¢ist vstup a
provadi e-kroky, kterymi pouze pfidava na zasobnik dalsi symboly a ten neomezené roste.

Pro tento pfipad si zavedeme nésledujici symboly: s = |Q|, t = |T'| a
r=max{[7}; (¢,7) €d(p,e,2), p,g€Q,Z €T,y € (NUX)"},

tj. r znamena maximalni moznou délku fetézce, kterym mizeme prepsat vrchol zasobniku
v situaci, kdy neé¢teme nic ze vstupni pasky. ReSenim této komplikace je zavedeni bufferu,
ktery budeme ménit pouze v momenté, kdy automat M provadi e-kroky, tj. necte nic ze
vstupu. Buffer si bude udrzovat informaci o po¢tu symbola pfidanych na zasobnik a jeho
kapacita bude pfesné s -t - r. VymaZeme jej v momenté, kdyz nac¢teme néjaky symbol
ze vstupu. Nastane-li situace, ze do bufferu jiz nemtzZzeme nic zapsat, protoze je plny,
ukondéime vypocet automatu M’ piepnutim do koncového stavu d a pfijimdme vstupni
slovo. Cinime tak na zékladé této véty:

»zasobnik roste neomezené pfi e-krocich, pravé kdyz béhem posloupnosti e-krokt jeho
délka vzroste o vice nez s -t - r symbola.“

Dtikaz provadét nebudeme, mizeme pouze zminit, ze v takovém pripadé nastane situace,
kdy se vypocet dostane do konfigurace, ve kterém se uz jednou béhem posloupnosti e-krokt
ocitl (proto podminka > s-¢- 7).

3. komplikace: DPDA M nepfecte vstupni slovo do konce, protoze prestane ¢ist vstup a
provadi e-kroky, kterymi pouze pfidava na zasobnik dalsi symboly. Ten vSak narozdil od
pfedchozi situace roste omezené a po jisté chvili se na néj zac¢ind opakované zapisovat
stejna posloupnost symbola.

Zminéné omezeni poctu symbolid na zasobniku je pfesné dano. Zacnou-li se provadét e-
kroky, pak pfidanim vice nez s -t - r se dostavame do situace, kterou jsme odhalili v
predchozim bodé. Je tedy jasné, ze v prubéhu posloupnosti e-krokt se pocet symbold na
zasobniku 1isi od pavodniho poc¢tu nejvyse o s -t - r symbold.



Resenim 3. komplikace je zavedeni dalsiho bufferu, ve kterém budeme udrzovat informaci o
poctu odlisnych konfiguraci, ve kterych se automat ocitl v pribéhu posloupnosti e-krok.
Jestlize toto ¢islo pfesahne hodnotu

(¥ (s-(t+1)0",

automat M se dostava do konfigurace, ve kterém uz byl. ProtoZe je deterministicky, bude
se nyni chovat Uplné stejné jako predtim a cyklit. Automat M’ by se v tu chvili mé&l
prepnout do akceptujiciho stavu d a slovo prijmout.

Otézkou je, pro¢ méa mit buffer hodnotu vétsi nez (*). Exponent s -t -7 je podet zdsob-
nikovych polidek, ktera sledujeme. Hodnota (¢t + 1)**" znamend, Ze kazdé policko mutize
obsahovat t rizngych symbolt (¢ = |I'|), navic miZe byt i prazdné (+1). Koneéné v s
je uloZen podet stavi. Z toho vyplyva, Ze v pribéhu e-krokt mutZeme mit nanejvys (*)
ruznych konfiguraci. Pfesdhneme-li toto ¢islo, dostavame se do konfigurace, ktera ,,uz tu
jednou byla“.

4. komplikace: DPDA M ptecte celé slovo ze vstupni pasky, pak ale prochézi pod ¢ konco-
vymi i nekoncovymi stavy. Zaménime-li je v automatu M’, mtiZe nastat situace, kdy jak
M, tak i M’ ptijimé slovo, coZ je nezadouci.

I tento problém se da elegantné vytesit, my si vSak postup uvadét nebudeme.

Véta 2 (neuzavienost na prunik).

TFida deterministickych bezkontextovych jazyki neni uzaviena na operaci prinik.

Dukaz.

Protipiikladem: méjme dva deterministické CFL L; = {a"b"c™ | m,n > 1} a Ly = {a™b"c" |
m,n > 1}. Jejich prinikem je zndmy jazyk L = {a™b"c" | n > 1}, ktery neni ani bezkontextovy,
natoz pak deterministicky bezkontextovy.

Véta 3 (uzavienost na prunik s regularnim jazykem).

TFida deterministickych bezkontextovych jazykd je uzaviena na operaci prunik s regularnim
jazykem.

Dukaz.

Podobné jako v pripadé tiidy bezkontextovych jazyki, tj. pomoci synchronni-paralelni kompo-
zice.

Véta 4 (neuzavienost na operaci sjednoceni).

Trida deterministickych bezkontextovych jazyki neni uzaviena na operaci sjednoceni.

Dukaz.

Dle DeMorganovych pravidel plati pro libovolné (tedy i deterministické bezkontextové) jazyky
L1, Ly nasledujici rovnost:
Ly N Ly = co-(co-Ly U co-Ls)



Sporem predpokladejme, Ze tfida DCFL je uzaviena na operaci sjednoceni. Poté diky uzavienosti
na doplnék by z pfedchozi rovnosti vyplyvalo, Ze jazyk L1 N Lo je deterministicky bezkontextovy.
To je vsak nesmysl, tfida DCFL neni uzaviena na prianik. Nas pfedpoklad byl mylny a plati
jeho opak, tedy ze tfida DCFL neni uzaviena na operaci sjednoceni.

Véta 5 (vztah CFL a DCFL).

Existuji bezkontextové jazyky, které nejsou deterministickymi bezkontextovymi jazyky.

Poznamka.

Jinymi slovy: tfida DCFL je vlastni podmnozinou t¥idy CFL.

Diikaz.
Uvazujme jazyk L = {w.w® | w € X}, ktery je sice bezkontextovy, ale neni deterministicky.

Nedokéazeme najit zasobnikovy automat, ktery by deterministicky rozhodnul, kdy uz precetl

presné polovinu slova w.w?.

Poznamka.

Véta 5 plati i proto, ze obé tfidy CFL i DCFL jsou uzavfeny na jiné operace.



