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Роздiл 1

Лексичний аналiз

1.1 Мови програмування та мовнi процесори

1.1.1 Мови програмування

При вивченнi мов програмування, як правило, видiляють три аспекти:

• Прагматичний;

• Семантичний;

• Синтаксичний.

1.1.1.1 Прагматичний аспект

Прагматичний аспект (прагматика мови програмування) визначає клас задач, на
розв’язування яких орiєнтується мова програмування. Як правило, прагматичний
аспект менш формалiзований у порiвняннi з семантичним та синтаксичним аспекта-
ми.

За класом задач на розв’язування яких орiєнтуються мови програмування їх мо-
жна подiлити передусiм на

• процедурнi;

• непроцедурнi.

Процедурнi мови програмування орiєнтованi перш за все на опис (визначення)
алгоритмiв, тобто по сутi використовуються для побудови процедур обробки даних.
До таких мов ми вiдносимо всiм вiдомi мови програмування, такi як Pascal, Fortran,
C та iн.

Непроцедурнi мови програмування на вiдмiну вiд процедурних неявно визначають
процедури обробки даних. Частiше всього такi мови використовуються для побудо-
ви завдань на обробку даних. При цьому, за допомогою iнструкцiй непроцедурної
мови програмування визначається що необхiдно зробити з даними i явно не визна-
чається як (з використанням яких алгоритмiв) необхiдно розв’язати задачу. До не-
процедурних мов програмування ми вiдносимо команднi мови операцiйних систем,
мови управлiння в пакетах прикладних програм та iн.
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Як процедурнi, так i непроцедурнi мови програмування можуть орiєнтуватися як
на декiлька класiв задач, так i конкретну предметну область. У першому випадку ми
будемо говорити про унiверсальнi мови програмування (Pascal, Fortran, C), в другому
— про спецiалiзованi мови програмування (Snobol, Lisp).

1.1.1.2 Семантичний аспект

Семантичний аспект (семантика мови програмування) визначається шляхом кон-
кретизацiї базових функцiй обробки даних, набору конструкцiй управлiння та мето-
дами побудови бiльш “складних” програм на основi “простих”.

Наприклад, визначивши як базовий тип даних “рядок” ми повиннi запропонувати
“традицiйний” набiр функцiй обробки таких даних: порiвняння рядкiв, видiлення
частини рядка, конкатенацiю рядкiв та iн.

Семантика мови програмування має бути визначена формально, бо iнакше у
подальшому неможливо буде побудувати вiдповiдний мовний процесор. Станом на
сьогоднi iснують два основних напрямки визначення семантики мов програмування:

• методи денотацiйної семантики;

• методи операцiйної семантики.

Методи денотацiйної семантики базуються на вiдповiдних алгебрах, методи опе-
рацiйної семантики базуються на синтаксичних структурах програм.

1.1.1.3 Синтаксичний аспект

Синтаксичний аспект (синтаксис мови програмування) визначає набiр синтакси-
чних конструкцiй мови програмування, якi використовуються для нотацiї (запису)
семантичних одиниць в програмi. Про синтаксис мови програмування можна сказати
як про форму, яка є суть похiдною вiд семантики. Для визначення (опису) синтакси-
су мови програмування використовуються як механiзми, що орiєнтованi на синтез,
так i механiзми, орiєнтованi на аналiз.

Задачi аналiзу та синтезу синтаксичних структур програм — це дуальнi задачi.
Їх конкретизацiю ми будемо розглядати в наступних роздiлах.

Виходячи з вищенасказаного, щоб побудувати мову програмування потрiбно:

• визначити клас (класи) задач, на розв’язок яких орiєнтована мова програму-
вання;

• видiлити базовi типи даних та функцiї їх обробки, вказати конструкцiї управ-
лiння в програмах. Побудувати механiзми конструювання бiльш складних про-
грам та структур даних на основi бiльш простих одиниць;

• визначити синтаксис мови програмування.
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1.1.2 Мовнi процесори

Мовнi процесори реалiзують мови програмування. Точнiше, мовний процесор при-
значений для обробки програм вiдповiдної мови програмування. З точки зору пра-
гматики, мовнi процесори дiляться на

• транслятори;

• iнтерпретатори.

Мовний процесор типу транслятор (транслятор) — це програмний комплекс,
котрий на входi отримує текст програми на вхiднiй мовi, а на виходi видає версiю
програми на вихiднiй мовi, що називається об’єктною мовою. В бiльшостi випад-
кiв як об’єктна мова виступає мова команд деякої обчислювальної машини. Серед
трансляторiв можна видiлити двi програмнi системи:

• компiлятори — транслятори з мов програмування високого рiвня;

• асемблери — транслятори машинно-орiєнтованих мов програмування.

Мовний процесор типу iнтерпретатор (iнтерпретатор) — це програмний ком-
плекс, котрий на входi отримує текст програми на вхiднiй мовi та вхiднi данi, якi в
подальшому обробляються програмою, а на виходi видає результати обчислень (ви-
хiднi данi).

Оскiльки транслятори та iнтерпретатори реалiзують мови програмування, вони
мають спiльнi риси: їх структура досить схожа, в основу їх реалiзацiї покладено
спiльнi теоретичнi результати та практичнi методи реалiзацiї.

1.1.2.1 Структура транслятора

1. Вхiдний текст програми

2. Лексичний аналiз

3. Синтаксичний аналiз

4. Семантичний аналiз

5. Оптимiзацiя промiжного коду

6. Генерацiя коду

7. Вихiдний (об’єктний) код

1.1.2.2 Призначення основних компонентiв транслятора

1. Лексичний аналiзатор.

Вхiд: вхiдний текст (послiдовнiсть лiтер) програми.

Вихiд: послiдовнiсть лексем програми.
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Лексема — це ланцюжок лiтер, що має певний змiст. Всi лексеми мови про-
грамування (їх кiлькiсть, як правило, нескiнчена) можна розбити на скiнчену
множину класiв. Для бiльшостi мов програмування актуальнi наступнi класи
лексем:

• зарезервованi слова;

• iдентифiкатори;

• числовi константи (цiлi та дiйснi числа);

• лiтернi константи;

• рядковi константи;

• коди операцiй;

• коментарi. Безпосередньо не несуть iнформацiї щодо структури програми.
В подальшому не використовуються, тобто не передаються синтаксичному
аналiзатору.

• дужки та iншi елементи програми.

2. Синтаксичний аналiзатор.

Вхiд: послiдовнiсть лексем програми.

Вихiд:

• “Так” + синтаксична структура (синтаксичний терм) програми,

• “Нi” + синтаксичнi помилки в програмi.

3. Семантичний аналiзатор.

Вхiд: Синтаксичний терм програми.

Вихiд:

• “Так” + семантична структура (семантичний терм) програми,

• “Нi” + семантичнi помилки в програмi.

4. Оптимiзацiя промiжного коду.

Вхiд: семантичний терм програми.

Вихiд: оптимiзований семантичний терм програми.

Оптимiзацiя — це еквiвалентне перетворення програми на основi певних кри-
терiїв. Серед критерiїв оптимiзацiї можна видiлити:

• оптимiзацiю по пам’ятi;

• оптимiзацiю по швидкостi виконання.

В залежностi вiд пiдходiв по оптимiзацiї програми можна розглядати такi ме-
тоди оптимiзацiї:
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• машинно-залежнi;

• машинно-незалежнi.

На вiдмiну вiд машинно-незалежних методiв машинно-залежнi методи оптимi-
зацiї враховують архiтектурнi особливостi ЕОМ, наприклад, наявнiсть апара-
тного стека, наявнiсть вiльних регiстрiв, тощо.

5. Генерацiя об’єктного коду.

Вхiд: семантичний терм програми.

Вихiд: результуючий (об’єктний) код програми.

1.1.3 Контрольнi запитання

1. Якi три аспекти як правило видiляють при вивчення мов програмування?

2. Якi два подiли мов програмування в залежностi вiд орiєнтацiї на розв’язання
тих чи iнших класiв задач вам вiдомi?

3. Якi традицiйнi функцiї обробки типу даних “рядок” вам вiдомi?

4. Якi два класи задач пов’язаних з синтаксичними структурами програм вам
вiдомi?

5. Якi два типи мовних процесорiв вам вiдомi?

6. Опишiть структуру транслятора.

7. Що таке лексема?

8. Якi два подiли оптимiзацiї ви знаєте?
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1.2 Лексичний аналiз та скiнченнi автомати

1.2.1 Лексичний аналiз в мовних процесорах

Призначення: перетворення вхiдного тексту програми з формату зовнiшнього пред-
ставлення в машинно-орiєнтований формат — послiдовнiсть лексем.

Нагадаємо, що лексема — це ланцюжок лiтер елементарний об’єкт програми, що
несе певний семантичний змiст. В подальшому кожну лексему будемо представляти
як пару 〈клас лексеми, iм’я лексеми〉.

В бiльшостi мов програмування для визначення класiв лексем достатньо скiнче-
них автоматiв.

1.2.2 Скiнченi автомати

Недетермiнований скiнчений автомат — п’ятiрка M = 〈Q,Σ, δ, q0, F 〉, де

• Q = {q0, q1, . . . , qn−1} — скiнчена множина станiв автомата;

• Σ = {a1, a2, . . . , am} — скiнчена множина вхiдних символiв (вхiдний алфавiт);

• q0 ∈ Q — початковий стан автомата;

• δ — вiдображення множини Q× Σ в множину 2Q. Вiдображення δ як правило
називають функцiєю переходiв;

• F ⊂ Q — множина заключних станiв. Елементи з F називають заключними
або фiнальними станами.

Якщо M — скiнчений автомат, то пара (q, w) ∈ Q×Σ? називається конфiгурацiєю
автомата M . Оскiльки скiнчений автомат — це дискретний пристрiй, вiн працює
по тактам. Такт скiнченого автомата M задається бiнарним вiдношенням |=, яке
визначається на конфiгурацiях:

(q1, aw) |= (q2, w) if q2 ∈ δ(q1, a), ∀w ∈ Σ?. (1.2.1)

1.2.2.1 Мова яку розпiзнає скiнченний автомат

Скiнченний автомат M розпiзнає (допускає) ланцюжок w, якщо

∃q ∈ F : (q0, w) |=? (q, ε), (1.2.2)

де |=? — рефлексивно-транзитивне замикання бiнарного вiдношення |=.

Mова, яку допускає автомат M (розпiзнає автомат M)

L(M) = {w | w ∈ Σ?, ∃q ∈ F : (q0, w) |=? (q, ε)}. (1.2.3)
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1.2.2.2 Способи визначення функцiї переходiв

На практицi, при визначеннi скiнченого автоматаM , використовують декiлька спосо-
бiв визначення функцiї δ, наприклад:

• це табличне визначення δ;

• дiаграма проходiв скiнченого автомата.

Табличне визначення функцiї δ — це таблиця M(qi, aj), де aj ∈ Σ, qi ∈ Q, тобто

M(qi, aj) = {qk | qk ∈ δ(qi, aj)}. (1.2.4)

Дiаграма переходiв скiнченого автомата M — це невпорядкований граф G(V, P ),
де V — множина вершин графа, а P — множина орiєнтованих дуг, причому з вершини
qi у вершину qj веде дуга позначена ak, коли qj ∈ δ(qi, ak). На дiаграмi переходiв
скiнченого автомата це позначається так:

qi qj
ak

В подальшому, на дiаграмi переходiв скiнченого автоматаM елементи з множини
заключних станiв будемо позначити так:

qj

Приклад. Побудуємо дiаграму переходiв скiнченого автоматаM , який розпiзнає
множину цiлочислових констант мови С.

q0

1..9

1..9

0

L, l

U, u

U, u

L, l

0..7

0..7

X, x
A..F,a..f,0..9

A..F,a..f,0..9
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Зауваження. Цей автомат неповний, на два нижнi правi вузли потрiбно довiсити
“UL”-частину яка висить на вузлi “1..9”.

З побудованого прикладу видно, що приведений автомат не повнiстю визначений.

1.2.2.3 Детермiнованi скiнченнi автомати

Скiнчений автоматM називається детермiнованим, якщо δ(ai, ak) мiстить не бiльше
одного стану для любого qi ∈ Q та ak ∈ Σ.

Теорема. Для довiльного недетермiнованого скiнченого автомата M можна
побудувати еквiвалентний йому детермiнований скiнчений автоматM ′, такий що
L(M) = L(M ′).

Доведення: Нехай M — недетермiнований скiнчений автомат

M = 〈Q,Σ, δ, q0, F 〉.

Детермiнований автомат M ′ = 〈Q′,Σ, δ′, q′0, F 〉 побудуємо таким чином:

1. Q′ = 2Q, тобто iмена станiв автомата M ′ — це пiдмножини множини Q.

2. q′0 = {q0} ∈ 2Q = Q′.

3. F ′ складається з усiх таких пiдмножин S ∈ 2Q = Q′, що S ∩ F 6= ∅.

4. δ′(S, a) |= {q | q ∈ δ(qi, a), qi ∈ S}.

Доводимо iндукцiєю по i, що (S,w) |=i (S ′, ε), тодi i тiльки тодi, коли S ′ = {q |
∃qi ∈ S : (qi, w) |=i (q, ε)}.

Зокрема, ({q0}, w) |=? (S ′, ε), для деякого S ′ ∈ F ′, тодi i тiльки тодi, коли ∃q ∈ F :
(q0, w) |=? (q, ε).

Таким чином, L(M) = L(M ′).

Побудований нами автомат M має двi властивостi: вiн детермiнований та повнi-
стю визначений. До того ж кiлькiсть станiв цього автомата 2n − 1.

1.2.3 Контрольнi запитання

1. У чому призначення лексичного аналiзу?

2. Що таке недетермiнований скiнчений автомат?

3. Яку мову розпiзнає скiнченний автомат?

4. Якi два способи визначення функцiї переходiв ви знаєте?

5. Спробуйте “зламати” вищенаведений автомат для цiлочислових констант мови
C (звернiть увагу на зауваження).

6. Що таке детермiнований скiнчений автомат?

7. Сформулюйте i доведiть теорему про детермiнiзацiю скiнченного автомата.
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8. Нехай функцiя переходiв δ не однозначна, але у той же час набуває не багато
рiзних значень на одному наборi аргументiв, наприклад не бiльше двох, тобто
|M(q, a)| ≤ 2 для довiльних q ∈ Q i a ∈ Σ. Чи можна тодi отримати кращу
оцiнку зверху на кiлькiсть станiв еквiвалентного детермiнованого автомату нiж
2n − 1?
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1.3 Мiнiмiзацiя детермiнованих скiнчених
автоматiв

1.3.1 Мiнiмiзацiя детермiнованих скiнчених
автоматiв

В подальшому при програмуваннi скiнчених автоматiв важливо мати справу з так
званими “мiнiмальними автоматами”. Мiнiмальним для даного скiнченого автомата
називається еквiвалентний йому автомат з мiнiмальною кiлькiстю станiв.

Нагадаємо, що два автомати називаються еквiвалентними якщо вони розпiзна-
ють одну мову.

Те, що скiнченi автомати можна мiнiмiзувати покажемо на наступному прикладi:

q0
a,c q3

c q4
a,c q5

a,b

q2

Навiть при поверхневому аналiзi дiаграми переходiв наведеного скiнченого авто-
мата видно, що вершини q3, q4 та q5 є “зайвими”, тобто при їх вилученнi новий автомат
буде еквiвалентний початковому. З наведеного вище прикладу видно, що для отрима-
ного детермiнованого скiнченого автомата можна запропонувати еквiвалентний йому
автомат з меншою кiлькiстю станiв, тобто мiнiмiзувати скiнчений автомат. Очевидно
що серед зайвих станiв цього автомата є недосяжнi та тупиковi стани.

1.3.1.1 Недосяжнi стани

Стан q скiнченого автоматаM називається недосяжним, якщо на дiаграмi переходiв
скiнченого автомата не iснує шляху з q0 в q.

Алгоритм [пошуку недосяжних станiв]. Спочатку спробуємо побудувати
множину досяжних станiв. Якщо Qm — множина досяжних станiв скiнченого авто-
мата M , то Q \Qm — множина недосяжних станiв. Побудуємо послiдовнiсть множин
Q0, Q1, Q2, . . . таким чином, що:

1. Q0 = {q0}.

2. Qi = Qi−1 ∪ {q | ∃a ∈ Σ, qj ∈ Qi−1 : q ∈ δ(qj, a)}.

3. Qm = Qm+1 = . . ..

Справдi, очевидно, що кiлькiсть крокiв скiнчена, тому що послiдовнiсть Qi моно-
тонна (Q0 ⊆ Q1 ⊆ Q2 ⊆ . . .) та обмежена зверху: Qm ⊆ Q.

Тодi Qm — множина досяжних станiв скiнченого автомата, а Q \Qm — множина
недосяжних станiв.
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Вилучимо з дiаграми переходiв скiнченого автомата M недосяжнi вершини:

q0
a,c q3

c q4

a,b

q2

В новому автоматi функцiя δ визначається лише для досяжних станiв. Побудо-
ваний нами скiнчений автомат з меншою кiлькiстю станiв буде еквiвалентний поча-
тковому.

1.3.1.2 Тупиковi стани

Стан q скiнченого автомата M називається тупиковим, якщо на дiаграмi переходiв
скiнченого автомата не iснує шляху з q в F .

Алгоритм [пошуку тупикових станiв]. Спочатку спробуємо знайти нетупико-
вi стани. Якщо Sm — множина нетупикових станiв, то Q \ Sm — множина тупикових
станiв. Побудуємо послiдовнiсть множин S0, S1, S2, . . . таким чином, що:

1. S0 = F .

2. Si = Si−1 ∪ {q | ∃a ∈ Σ : δ(q, a) ∩ Si−1 6= ∅}.

3. Sm = Sm+1 = . . ..

Очевидно, що кiлькiсть крокiв скiнчена, тому що послiдовнiсть Si монотонна
(S0 ⊆ S1 ⊆ S2 ⊆ . . .) та обмежена зверху — Sm ⊆ Q.

Тодi Sm — множина нетупикових станiв скiнченого автомата, а Q\Sm — множина
тупикових станiв.

Вилучимо з дiаграми переходiв скiнченого автомата M тупиковi вершини:

q0

a,b

q2

В новому автоматi функцiя δ визначається лише для нетупикових станiв.

1.3.1.3 Еквiвалентнi стани

Автомат, у котрого вiдсутнi недосяжнi та тупиковi стани, пiддається подальшiй мiнi-
мiзацiї шляхом “склеювання” еквiвалентних станiв. Продемонструємо це на конкре-
тному прикладi:
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q0

b

q1

a

q3

c q2

a,c

c q4

a,c

Очевидно, що для наведеного вище скiнченого автомата можна побудувати еквi-
валентний йому скiнчений автомат з меншою кiлькiстю станiв:

q0
a,b

q1
c q2

a,c

Ми досягли бажаного нам результату шляхом “склеювання” двох станiв q1 ≡ q3

та q2 ≡ q4.

Два стани q1 та q2 скiнченого автомата M називаються еквiвалентними (позна-
чається q1 ≡ q2), якщо множини слiв, якi розпiзнає автомат, починаючи з q1 та q2,
спiвпадають.

Нехай q1 та q2 — два рiзнi стани скiнченого автоматаM , а x ∈ Σ?. Будемо говори-
ти, що ланцюжок x розрiзняє стани q1 та q2, якщо (q1, x) |=? (q3, ε) та (q2, x) |=? (q4, ε),
причому рiвно один зi станiв q3 i q4 (не) належить множинi заключних станiв.

Стани q1 та q2 називаються k-нерозрiзненi, якщо не iснує ланцюжка x (|x| ≤ k),
що розрiзняє стани q1 та q2.

Два стани q1 та q2 нерозрiзненi, якщо вони k-нерозрiзненi для довiльного k.

Теорема. Два стани q1 та q2 довiльного скiнченого автомата M з n станами
нерозрiзненi, якщо вони (n− 2)-нерозрiзненi.

Доведення: На першому кроцi розiб’ємо множину станiв скiнченого автомата на
двi пiдмножини: F та Q \ F . На цiй основi побудуємо вiдношення ≡0: q1 ≡0 q2, якщо
обидва стани одночасно належать F або Q \ F .

Побудуємо вiдношення ≡k: q1 ≡k q2, якщо q1 ≡k−1 q2 та δ(q1, a) ≡k−1 δ(q2, a) для
всiх a ∈ Σ.

Очевидно, кожна побудована множина мiстить не бiльше (n− 1) елементи.

Таким чином, можна отримати не бiльше (n− 2) уточнення вiдношення ≡0.

Вiдношення ≡n−2 визначає класи еквiвалентних станiв автомата M .
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1.3.1.4 Алгоритм

Алгоритм [побудови мiнiмального скiнченого автомата].

1. Побудувати скiнчений автомат без тупикових станiв.

2. Побудувати скiнчений автомат без недосяжних станiв.

3. Знайти множини еквiвалентних станiв та побудувати найменший (мiнiмальний)
автомат.

1.3.2 Контрольнi запитання

1. Якi автомати називаються еквiвалентними?

2. Який стан автомату називається недосяжним?

3. Опишiть алгоритм пошуку недосяжних станiв i доведiть його збiжнiсть.

Бонус: оцiнiть складнiсть цього алгоритму за часом i пам’яттю.

4. Який стан автомату називається тупиковим?

5. Опишiть алгоритм пошуку тупикових станiв i доведiть його збiжнiсть.

Бонус: оцiнiть складнiсть цього алгоритму за часом i пам’яттю.

6. Якi стани називаються еквiвалентними?

7. Опишiть алгоритм пошуку еквiвалентних станiв i доведiть його збiжнiсть.

Бонус: оцiнiть складнiсть цього алгоритму за часом i пам’яттю.

8. Опишiть алгоритм мiнiмiзацiї детермiнованого скiнченного автомату.

Бонус: виведiть з попереднiх оцiнок складнiсть цього алгоритму за часом i
пам’яттю.
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1.4 Скiнченно-автоматнi мови i праволiнiйнi грама-
тики

1.4.1 Скiнченно-автоматнi мови

Ознайомившись з деякими результатами теорiї скiнчених автоматiв, спробуємо з’я-
сувати, якi мови (множини слiв) є скiнчено-автоматними.

1.4.1.1 Базовi мови

Твердження: Скiнчено автоматними є наступнi множини:

1. порожня словарна множина — ∅;

2. словарна множина, що складається з одного ε-слова — {ε};

3. множина {a}, a ∈ Σ.

Доведення: в кожному випадку нам доведеться конструктивно побудувати вiд-
повiдний скiнчений автомат:

1. Довiльний скiнчений автомат з пустою множиною заключних станiв (а мiнi-
мальний — з пустою множиною станiв) допускає ∅;

2. Розглянемо автомат M = 〈{q0},Σ, q0, δ, {q0}〉, у якому δ не визначено нi для
яких a ∈ Σ. Тодi L(M) = {ε}.

3. Розглянемо автомат M = 〈{q0, q1},Σ, q0, δ, {q1}〉, у якому функцiя δ визначена
лише для пари (q0, a), а саме: δ(q0, a) = {q1}. Тодi L(M) = {a}.

1.4.1.2 Операцiї над мовами

Твердження: ЯкщоM1 = 〈Q1,Σ, q
1
0, δ1, F1〉 таM2 = 〈Q2,Σ, q

2
0, δ2, F2〉, що визначають

вiдповiдно мови L(M1) та L(M2), то скiнченно-автоматними мовами будуть:

1. L(M1) ∪ L(M2) = {w | q ∈ L(M1) or q ∈ L(M2)};

2. L(M1) · L(M2) = {w = xy | x ∈ L(M1), y ∈ L(M2)};

3. L(M1)? = {ε} ∪ L(M1) ∪ L(M1)2 ∪ L(M1)3 ∪ . . ..

Доведення: в кожному випадку нам доведеться конструктивно побудувати вiд-
повiдний скiнчений автомат:

1. Побудуємо автомат M = 〈Q,Σ, q0, δ, F 〉 такий, що L(M) = L(M1) ∪ L(M2):

• Q = Q1 ∪Q2 ∪ {q0}, де q0 — новий стан (q0 /∈ Q1 ∪Q2);

• Функцiю δ визначимо таким чином:

δ(q, a) =


δ1(q, a), q ∈ Q1,

δ2(q, a), q ∈ Q2,

δ1(q1
0, a) ∪ δ2(q2

0, a), q = q0.

(1.4.1)
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• Множина заключних станiв:

F =

{
F1 ∪ F2, if ε /∈ L1 ∪ L2,

F1 ∪ F2 ∪ {q0}, otherwise.
(1.4.2)

Побудований таким чином автомат взагалi кажучи недетермiнований.

Iндукцiєю по i показуємо, що (q0, w) |=i (q, ε) тодi i тiльки тодi, коли (q1
0, w) |=i

(q, ε), q ∈ F1 або (q2
0, w) |=i (q, ε), q ∈ F2.

2. Побудуємо автомат M = 〈Q,Σ, q0, δ, F 〉 такий, що L(M) = L(M1) · L(M2):

• Q = Q1 ∪Q2;
• q0 = q1

0;
• Функцiю δ визначимо таким чином:

δ(q, a) =


δ1(q, a), q ∈ Q1 \ F1,

δ2(q, a), q ∈ Q2,

δ1(q, a) ∪ δ2(q2
0, a), q ∈ F1.

(1.4.3)

• Множина заключних станiв:

F =

{
F2, if ε /∈ L2,

F1 ∪ F2, otherwise.
(1.4.4)

3. Побудуємо автомат M = 〈Q,Σ, q0, δ, F 〉 такий, що L(M) = L(M1)?:

• Q = Q1 ∪ {q0}, де q0 — новий стан (q0 /∈ Q1);
• Функцiю δ визначимо таким чином:

δ(q, a) =


δ1(q, a), q ∈ Q1 \ F1,

δ1(q1
0, a), q = q0,

δ1(q, a) ∪ δ1(q1
0, a), q ∈ F1.

(1.4.5)

• Множина заключних станiв F = F1 ∪ {q0}.

1.4.2 Скiнченнi автомати та праволiнiйнi граматики

Породжуюча граматика G — це четвiрка

G = 〈N,Σ, P, S〉 , (1.4.6)

де:

• N — скiнченна множина — допомiжний алфавiт (нетермiнали);

• Σ — скiнченна множина — основний алфавiт (термiнали);

• P — скiнченна множина правил вигляду

α 7→ β, α ∈ (N ∪ Σ)? ×N × (N ∪ Σ)? , β ∈ (N ∪ Σ) . (1.4.7)

• S — видiлений нетермiнал (аксiома).
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1.4.2.1 Класифiкацiя граматик Хомського

В залежностi вiд структури правил граматики дiляться на чотири типи:

• Тип 0: граматики загального вигляду, коли правила не мають обмежень, тобто

α 7→ β, α ∈ (N ∪ Σ)? ×N × (N ∪ Σ)? , β ∈ (N ∪ Σ) . (1.4.8)

• Тип 1: граматики, що не укорочуються, коли обмеження на правила мiнiмальнi,
а саме:

α 7→ β, α ∈ (N ∪ Σ)? ×N × (N ∪ Σ)? , β ∈ (N ∪ Σ) , |α| ≤ |β|. (1.4.9)

• Тип 2: контекстно-вiльнi граматики, коли правила в схемi P мають вигляд:

Ai 7→ β, Ai ∈ N, β ∈ (N ∪ Σ)? . (1.4.10)

• Тип 3: скiнченно-автоматнi граматики, коли правила в схемi P мають вигляд:

Ai 7→ wAj, Ai 7→ w, Ai 7→ Ajw, (1.4.11)

де Ai, Aj ∈ N , w ∈ Σ?.

В класi скiнченно-автоматних граматик видiлимо так званi праволiнiйнi грама-
тики — це граматики, якi в схемi Р мають правила вигляду:

Ai 7→ wAj, Ai 7→ w, (1.4.12)

де Ai, Aj ∈ N , w ∈ Σ?.

Нескладно довести, що клас праволiнiйних граматик спiвпадає з класом граматик
типу 3.

1.4.2.2 Мова породжена граматикою

Ланцюжок w1 безпосередньо виводиться з ланцюжка w (позначається w ⇒ w1), якщо
w = xαy, w1 = xβy та в схемi P граматикиG є правило виду α 7→ β. Оскiльки поняття
“безпосередньо виводиться” розглядається на парах ланцюжкiв, то в подальшому
символ ⇒ буде трактуватися як бiнарне вдiношення.

Ланцюжок w1 виводиться з ланцюжка w (позначається w ⇒? w1), якщо iснує
скiнчена послiдовнiсть виду w ⇒ w′1 ⇒ w′2 ⇒ . . .⇒ w′n ⇒ w1. Або кажуть, що бiнарне
вiдношення ⇒? — це рефлексивно-транзитивне замикання бiнарного вiдношення ⇒.

Мова, яку породжує граматика G (позначається L(G)) — це множина термiналь-
них ланцюжкiв:

L(G) = {w | S ⇒? w,w ∈ Σ?} . (1.4.13)
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1.4.2.3 Праволiнiйна граматика ∼ скiнченний автомат

Теорема. Клас мов, що породжуються праволiнiйними граматиками, спiвпадає з
класом мов, якi розпiзнаються скiнченими автоматами.

Доведення. Спочатку покажемо, що для довiльної праволiнiйної граматики G
можна побудувати скiнчений автомат M , такий що L(M) = L(G).

Розглянемо правила праволiнiйної граматики. Вони бувають двох типiв: Ai 7→
wAj, i Ai 7→ w.

На основi правил граматики G побудуємо схему P1 нової граматики, яка буде
еквiвалентною початковiй, а саме:

• правила виду Ai 7→ a1a2 . . . apAj замiнимо послiдовнiстю правил

Ai 7→ a1B1,

B1 7→ a2B2,

. . .

Bp−1 7→ apAj.

(1.4.14)

• правила виду Ai 7→ a1a2 . . . ap замiнимо послiдовнiстю правил

Ai 7→ a1B1,

B1 7→ a2B2,

. . .

Bp−1 7→ apBp,

Bp 7→ ε.

(1.4.15)

де B1, B2, . . . — це новi нетермiнали граматики G1.

Очевидно, що граматика G1 ьуде еквiвалентна граматицi G.
Далi, на основi граматики G1 побудуємо скiнчений автомат M , таким чином:

• як iмена станiв автомата вiзьмемо нетермiнали граматики G1;

• початковий стан автомата позначається аксiомою S;

• функцiя δ визначається дiаграмою переходiв, яка будується на основi правил
вигляду Ai 7→ akAj:

Ai Aj

ak

• множина F заключних станiв скiнченого автомата визначається так: F = {Ai |
Ai 7→ ε}.

Iндукцiєю по довжинi вхiдного слова покажемо, що якщо S ⇒n+1 w, то (q0, w) |=n

(q, ε):

• База: i = 0: S ⇒ ε, тодi (q0, ε) |=0 (q0, ε).

• Перехiд: нехай |w| = i + 1, тобто w = aw1. Тодi S ⇒ aAp ⇒i aw1 та (q0, aw1) |=
(qi, w1) |=i−1 (q, ε), де q ∈ F .

Доведення навпаки є очевидним.
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1.4.3 Контрольнi запитання

1. Якi три базовi скiнченно-автоматнi мови ви знаєте?

2. Доведiть, що мови з попереднього питання справдi є скiнченно-автоматними.

3. Якi три операцiї над скiнченно-автоматними мовами ви знаєте?

4. Доведiть, що результати операцiй з попереднього питання справдi є скiнченно-
автоматними.

5. Що таке породжуюча граматика?

6. Якi чотири типи граматик за Хомським ви знаєте?

7. Що таке праволiнiйна граматика?

8. Дайте визначення безпосереднього виведення, виведення, породженої грамати-
кою мови.

9. Доведiть, що скiнченний автомат це майже праволiнiйна граматика.
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1.5 Регулярнi множини i регулярнi вирази

1.5.1 Регулярнi множини

Нехай Σ — скiнчений алфавiт. Регулярна множина в алфавiтi Σ визначається ре-
курсивно:

1. ∅ — пуста множина — це регулярна множина в алфавiтi Σ;

2. {ε} — пусте слово — регулярна множина в алфавiтi Σ;

3. {a} — однолiтерна множина — регулярна множина в алфавiтi Σ;

4. Якщо P та Q — регулярнi множини, то такими є наступнi множини:

• P ∪Q (операцiя об’єднання);

• P ×Q (операцiя конкатенацiї);

• P ? = {ε} ∪ P ∪ P 2 ∪ . . . (операцiя iтерацiї).

5. Нiякi iншi множини, окрiм побудованих на основi 1–4 не є регулярними мно-
жинами.

Таким чином, регулярнi множини можна побудувати з базових елементiв 1–3 шля-
хом скiнченого застосування операцiй об’єднання, конкатенацiї та iтерацiї.

1.5.2 Регулярнi вирази

Регулярнi вирази позначають регулярнi множини таким чином, що:

1. 0 позначає регулярну множину ∅;

2. ε позначає регулярну множину {ε};

3. a позначає регулярну множину {a};

4. Якщо p та q позначають вiдповiдно регулярнi множини P та Q, то

• p+ q позначає регулярну множину P ∪Q;

• p · q позначає регулярну множину P ×Q;

• p? позначає регулярну множину P ?.

5. Нiякi iншi вирази, окрiм побудованих на основi 1–4 не є регулярними виразами.

1.5.2.1 Алгебра регулярних виразiв

Оскiльки ми почали вести мову про вирази, нам зручнiше перейти до поняття ал-
гебри регулярних виразiв. Для кожної алгебри одним з важливих питань є питання
еквiвалентних перетворень, якi виконуються на основi тотожностей у цiй алгебрi.
Сформулюємо основнi тотожностi алгебри регулярних виразiв:

1. a+ b+ c = a+ (b+ c) (лiва асоцiативнiсть додавання);
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2. a+ b+ c = (a+ b) + c (права асоцiативнiсть додавання);

3. a+ 0 = 0 + a = a (0 — нейтральний елемент за додаванням);

4. a · b · c = a · (b · c) (лiва асоцiативнiсть множення);

5. a · b · c = (a · b) · c (права асоцiативнiсть множення);

6. a+ b = b+ a (комутативнiсть додавання);

7. a · ε = ε · a = a (ε — нейтральний елемент за множенням);

8. a · 0 = 0 · a = 0 (0 — нульовий елемент за множенням);

9. a · (b+ c) = a · b+ a · c (лiва дистрибутивнiсть множення вiдносно додавання);

10. (a+ b) · c = a · c+ b · c (права дистрибутивнiсть множення вiдносно додавання).

У алгебри регулярних виразiв є i некласичнi властивостi:

1. a+ a = a;

2. p+ p? = p?;

3. 0? = ε;

4. ε? = ε.

1.5.2.2 Лiнiйнi рiвняння

За аналогiєю з класичними алгебрами розглянемо лiнiйне рiвняння в алгебрi регу-
лярних виразiв: X = a ·X + b, де a, b — регулярнi вирази.

Взагалi кажучи це рiвняння (в залежностi вiд a та b) може мати безлiч розв’язкiв.

Серед всiх розв’язкiв рiвняння з регулярними коефiцiєнтами виберемо найменший
розв’язок X = a? · b, який назвемо найменша нерухома точка.

Щоб перевiрити, що a? ·b справдi розв’язок рiвняння в алгебрi регулярних виразiв,
пiдставимо його в початкове рiвняння та перевiримо тотожнiсть виразiв на основi
системи тотожних перетворень:

a?b = aa?b = (aa? + ε)b = (a(ε+ a+ a2 + . . .) + ε)b = (εa+ a2 + . . .)b = a?b.

1.5.2.3 Системи рiвнянь

В алгебрi регулярних виразiв також розглядають i системи лiнiйних рiвнянь з регу-
лярними коефiцiєнтами:

X1 = a11X1 + a12X2 + . . .+ a1nXn + b1,

X2 = a21X1 + a22X2 + . . .+ a2nXn + b2,

. . .

Xn = an1X1 + an2X2 + . . .+ annXn + bn.

(1.5.1)

Метод розв’язування системи лiнiйних рiвнянь з регулярними коефiцiєнтами на-
гадує метод виключення Гауса.
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1. Для i = 1..n, використавши систему тотожних перетворень, записати i-е рiв-
няння у виглядi: Xi = aXi + b, де a — регулярний вираз в алфавiтi Σ, а b —
регулярний вираз виду

β0 + βi+1Xi+1 + βi+2Xi+2 + . . .+ βnXn,

де βk (k = 0, i+ 1..n) — регулярнi коефiцiєнти. Далi, в правих частинах рiвнянь
зi змiнними Xi+1, Xi+2, . . . , Xn в лiвiй частинi рiвняння пiдставити замiсть Xi

значення a?b.

2. Для i = n..1 розв’язати i-е рiвняння яке зараз має вигляд Xi = aXi + b, де a, b
— регулярнi вирази в алфавiтi Σ, i пiдставити його розв’язок a?b у коефiцiєнти
рiвнянь зi змiнними Xi−1, Xi−2, . . . , X1.

Приклад. Розв’язати систему 2× 2:{
X1 = a11X1 + a12X2 + b1,

X2 = a21X1 + a22X2 + b2.
(1.5.2)

Розв’язок:

1. З першого рiвняння
X1 = a?11(a12X2 + b1). (1.5.3)

2. Пiдставляємо у друге рiвняння, воно набуває вигляду

X2 = a21(a?11(a12X2 + b1)) + a22X2 + b2. (1.5.4)

Або, пiсля спрощень:

X2 = (a21a
?
11a12 + a22)X2 + (a21a

?
11b1 + b2). (1.5.5)

Звiдки знаходимо:

X2 = (a21a
?
11a12 + a22)?(a21a

?
11b1 + b2). (1.5.6)

3. Пiдставляємо у вираз для X1:

X1 = a?11(a12(a21a
?
11a12 + a22)?(a21a

?
11b1 + b2) + b1). (1.5.7)

Тут можна розкрити дужки, але зараз у цьому немає потреби.

1.5.3 Контрольнi запитання

1. Яка множина називається регулярною (в алфавiтi Σ)?

2. Як регулярнi вирази позначаються регулярнi множини?

3. Якi класичнi тотожностi алгебри регулярних виразiв ви знаєте?

4. Якi не класичнi тотожностi алгебри регулярних виразiв ви знаєте?
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5. Який розв’язок лiнiйного рiвняння X = a ·X + b називається найменшою неру-
хомою точкою?

6. Доведiть, що згаданий у попередньому рiвняння вираз справдi є розв’язком.

7. Сформулюйте алгоритм Гауса розв’язування систем лiнiйних регулярних рiв-
нянь.

8. Розв’яжiть систему 3× 3: 
X1 = aX1 + bX2 + c,

X2 = cX1 + aX2 + bX3,

X3 = b+ cX2 + aX3.

(1.5.8)
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1.6 ПОЛIЗ, регулярнi вирази, i автомати

1.6.1 Польський iнверсний запис для регулярних виразiв

Польський iнверсний запис (ПОЛIЗ) для регулярних виразiв будується на основi
початкового регулярного виразу на основi наступних правил:

1. Порядок операндiв в початковому виразi i в перетвореному виразi спiвпадають.

2. Операцiї в перетвореному виразу йдуть з урахуванням прiоритету безпосере-
дньо за операндами.

Наприклад, ПОЛIЗ для виразу (a? + b)?c має такий вигляд:

a, ?, b,+, ?, c, · (1.6.1)

В цьому прикладi в стандартному записi регулярного виразу бiнарна операцiя
конкатенацiя · природньо опущена, але в ПОЛIЗ потрiбно завжди цю операцiю явно
вказувати.

Важливою характеристикою ПОЛIЗ є вiдсутнiсть дужок в запису виразу, тобто
його можна опрацьовувати лiнiйно.

1.6.1.1 Алгоритм

Для перетворення виразу в ПОЛIЗ необхiдно з кожною операцiєю зв’язати деяке
число, яке будемо називати “прiоритет” (0 — найвищий прiоритет присвоїмо дужцi
’(’). Наведемо псевдокод алгоритму:

while lexem <- прочитати поточну лексему:
if lexem is операнд:

занести її в поле результату

if lexem = ’(’:
занести її в стек

if lexem is код операцiї:
while (прiоритет операцiї на вершинi стека >= \
прiоритет поточної операцiї):

елемент з вершини стека перенести в поле результату
поточну лексему занести в стек

if lexem = ’)’:
while код операцiї на вершинi стеку != ’(’:

елемент з вершини стека перенести в поле результату
дужку ’(’ зняти з вершини стека

всi елементи iз стека перенести в поле результату
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1.6.2 Iнтерпретацiя ПОЛIЗ регулярного виразу

Результат iнтерпретацiї ПОЗIЗ — це скiнченний автомат M , який розпiзнає (спри-
ймає) множину ланцюжкiв, котрi позначає регулярний вираз.

1.6.2.1 Алгоритм

Наведемо псевдокод алгоритму:

while lexem <- прочитати поточну лексему:
if lexem is операнд ai:

M: L(M) = {ai\}

if lexem = ’+’:
M1, M2 <- автомати з вершини стеку
M: L(M) = L(M1) \cup L(M2)

if lexem = ’\times’:
M1, M2 <- автомати з вершини стеку
M: L(M) = L(M2) \times L(M1)

if lexem = ’\star’:
M1 <- автомат з вершини стеку
M: L(M)= L(M1)^\star

M занести в стек

вершину стека перенести в поле результату

Якщо досягли кiнця регулярного виразу, то на вершинi стека знаходиться автомат
M , який розпiзнає множину слiв (ланцюжкiв), якi позначає регулярний вираз.

1.6.3 Контрольнi запитання

1. Що таке ПОЛIЗ?

2. Чи можна в ПОЛIЗ опускати операцiї якi природнiм чином опускаються у кла-
сичному записi?

3. Яка основна характеристика ПОЛIЗ i яку обчислювальну перевагу вона про-
понує?

4. Сформулюйте алгоритм перетворення регулярного виразу у ПОЛIЗ та оцiнiть
його складнiсть.

5. Що є результатом iнтерпретацiї ПОЛIЗ регулярного виразу?

6. Сформулюйте алгоритм iнтерпретацiї ПОЛIЗ регулярного виразу.

7. Оцiнiть складнiсть попереднього алгоритму через складностi операцiй побудови
автоматiв.
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8. Для регулярного виразу (a?+b)? ·c побудуйте скiнчений автомат, який розпiзнає
множину ланцюжкiв, що позначаються цим виразом.
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Роздiл 2

Синтаксичний аналiз

2.7 Синтаксичний аналiз в мовних процесорах

2.7.1 Синтаксичний аналiз

Для визначення синтаксичної компоненти мови програмування використовують кон-
текстно-вiльнi граматики (КС-граматики). На вiдмiну вiд скiнченно-автоматних гра-
матик потужнiсть класу КС-граматик достатня, щоб визначити майже всi так званi
синтаксичнi властивостi мов програмування. Якщо цього недостатньо, то розгляда-
ють деякi спрощення у граматиках типу 2 або параметричнi КC-граматики.

Звичайно, iз синтаксичною компонентою мови програмування пов’язана семан-
тична компонента. Тодi, якщо ми говоримо про семантику мови програмування, ми
вимагаємо семантичної однозначностi для кожної вiрно написаної програми. За ана-
логiєю з семантикою, при описi синтаксичної компоненти мови програмування необ-
хiдно користуватися однозначними граматиками.

Граматика G називається неоднозначною, якщо iснує декiлька варiантiв виводу
ω в G (ω ∈ L(G)).

Приклад. Розглянемо таку граматику G = 〈N,Σ, P, S〉 з двома правилами у
схемi P : S ⇒ S + S, i S ⇒ a. Покажемо, що для ланцюжка ω = a + a + a iснує
щонайменше два варiанти виводу:

1. S ⇒ S + S ⇒ S + S + S ⇒ a+ S + S ⇒ a+ a+ S ⇒ a+ a+ a.

2. S ⇒ S + S ⇒ a+ S ⇒ a+ S + S ⇒ a+ a+ S ⇒ a+ a+ a.

2.7.1.1 Стратегiї виведення

В теорiї граматик розглядається декiлька стратегiй виведення ланцюжка ω в G.
Визначимо двi стратегiї якi будуть використанi в подальшому.

Лiвостороння стретегiя виводу ланцюжка ω в G — це послiдовнiсть крокiв без-
посереднього виводу, при якiй на кожному кроцi до увагi береться перший злiва
направо нетермiнал.

Правостороння стратегiя виводу ω в G протилежна лiвостороннiй стратегiї.

З виводом ω в G пов’язане синтаксичне дерево, яке визначає синтаксичну стру-
ктуру програми.

33
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2.7.1.2 Синтаксичнi дерева

Синтаксичне дерево виведення ω в G — це впорядковане дерево, корiнь котрого
позначено аксiомою, в промiжних вершинах знаходяться нетермiнали, а на кронi —
елементи з Σ ∪ {ε}. Побудова синтаксичного дерева виведення ω в G виконується
покроково з урахуванням стратегiї виводу ω в G.

Алгоритм [побудови синтаксичного дерева ланцюжка ω в граматицi G
урахуванням лiвосторонньої стратегiї виводу].

1. Будуємо корiнь дерева та позначимо його аксiомою S.

2. В схемi P граматики G вiзьмемо правило виду S ⇒ α1α2 . . . αp, де αi ∈ N ∪Σ∪
{ε} i побудуємо дерево висоти 1:

S

α1 · · · αi · · · αp

3. На кронi дерева, побудованого на попередньому кроцi, вiзьмемо перший злiва
направо нетермiнал. Нехай це буде αi. Тодi в схемi P виберемо правило виду
αi ⇒ β1β2 . . . βl, де βi ∈ N ∪ Σ ∪ {ε} i побудуємо наступне дерево:

S

α1 · · · αi · · · αp

β1 · · · βj · · · βl

Цей крок виконується доки на кронi дерева є елементи з N .

Зауважимо очевиднi факти, що випливають з побудови синтаксичного дерева:

• крона дерева, зображеного на попередньому малюнку наступна:

α1α2 . . . αi−1β1β2 . . . βlαi+1 . . . αp; (2.7.1)

• ланцюжок α1α2 . . . αi−1 ∈ Σ? з крони — термiнальний ланцюжок;

• для однозначної граматики G iснує лише одне синтаксичне дерево виводу ω в
G.
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2.7.1.3 Власне аналiз

Будемо говорити, що ланцюжок ω ∈ Σ?, побудований на основi граматики G (зро-
зумiло, що вважаємо, що ω ∈ L(G)) проаналiзований, якщо вiдоме одне з його дерев
виводу.

Зафiксуємо послiдовнiсть номерiв правил, якi були використанi пiд час побудови
синтаксичного дерева виводу ω в G з урахуванням стратегiї виводу.

Лiвостороннiм аналiзом π ланцюжка ω ∈ L(G) будемо називати послiдовнiсть
номерiв правил, якi були використанi при лiвосторонньому виводi ω в G.

Приклад: Для граматики G = 〈N,Σ, P, S〉 зi схемою P :

S ⇒ S + T (2.7.2)
S ⇒ T (2.7.3)
T ⇒ T × F (2.7.4)
T ⇒ F (2.7.5)
F ⇒ (S) (2.7.6)
F ⇒ a (2.7.7)

i для ланцюжка ω = a× (a+ a) побудуємо лiвостороннiй аналiз π:

Виведення має вигляд:

S ⇒ T ⇒ T × F ⇒ F × F ⇒ a× F ⇒ a× (S)⇒ a× (S + T )⇒
⇒ a× (T + T )⇒ a× (F + T )⇒ a× (a+ T )⇒ a× (a+ F )⇒ a× (a+ a).

З наведеного вище виводу ланцюжка ω ∈ L(G) лiвостороннiй аналiз π буде: π =
(2, 3, 4, 6, 5, 1, 2, 4, 6, 4, 6), а синтаксичне дерево виводу ω = a× (a+ a) наступне:
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S

T

T

F

a

× F

( S

S

T

F

a

+ T

F

a

)

2.7.1.4 Синтез дерева за аналiзом

Нехай π — лiвостороннiй аналiз ланцюжка ω ∈ L(G). Знаючи π досить легко побу-
дувати (вiдтворити) синтаксичне дерево. Вiдтворення (синтез) синтаксичного дерева
можна виконати, скориставшись однiєю з стратегiй синтаксичного аналiзу:

• стратегiя “зверху донизу”;

• стратегiя “знизу догори”.

Стратегiя синтаксичного аналiзу “зверху донизу” — це побудова синтаксичного
дерева крок за кроком починаючи вiд кореня до крони.

Алгоритм [синтезу синтаксичного дерева на основi лiвостороннього ана-
лiзу π ланцюжка ω ∈ L(G)].

1. Побудуємо корiнь дерева та позначимо його аксiомою S. Нехай аналiз π має
вигляд π = (p1, p2, . . . , pm), тодi:
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2. Побудуємо дерево висоти один, взявши зi схеми P правило з номером p1 виду
S ⇒ α1α2 . . . αp:

S

α1 · · · αi · · · αp

3. На кронi дерева, отриманого на попередньому кроку, вiзьмемо перший злiва
направо нетермiнал (нехай це буде нетермiнал αi) та правило з номером pj
вигляду: αi ⇒ β1β2 . . . βl та побудуємо нове дерево:

S

α1 · · · αi · · · αp

β1 · · · βj · · · βl

Даний пункт виконувати доти, доки не переглянемо всi елементи з π.

2.7.1.5 Проблеми стратегiї “зверху донизу”

Сформулюємо декiлька проблему для стратегiї аналiзу “зверху донизу”:

У загальному випадку у класi КС-граматик iснує проблема неоднозначностi (не-
детермiнiзму) виводу ω ∈ L(G). Як приклад можемо розглянути граматику з “цикла-
ми”. Це така граматика, у якої в схемi P iснує така послiдовнiсть правил за участю
нетермiнала Ai, що: Ai ⇒ Aj i Aj ⇒ Ai, де Aj — будь-який нетермiнал граматики G.

Як наслiдок, граматики з лiворекурсивним нетермiналом для стратегiї аналiзу
“зверху донизу” недопустимi.

Зауважимо, що iснують пiдкласи класу КС-граматик, якi природно забезпечують
стратегiю аналiзу “зверху донизу”. Один з таких пiдкласiв — це LL(k)-граматики, якi
забезпечують синтаксичний аналiз ланцюжка ω ∈ L(G) за час O(n), де n = |ω|, та
при цьому аналiз є однозначним.

2.7.2 Контрольнi запитання

1. Якi граматики називаються однозначними?
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2. Якi двi стратегiї виведення ви знаєте?

3. Що таке синтаксичне дерево виведення?

4. Що таке лiвостороннiй аналiз ланцюжка?

5. Що таке синтез дерева за аналiзом?

6. Якi двi стратегiї синтезу дерева за аналiзом ви знаєте?

7. Що таке граматика з циклами i якi проблеми вона створює для стратегiї “згори
донизу”?

8. Який пiдклас КС-граматик забезпечує стратегiю аналiзу “зверху донизу”?
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2.8 Магазиннi автомати

2.8.1 Магазиннi автомати

Магазинний автомат M — це сiмка M = 〈Q,Σ,Γ, q0, j0, σ, F 〉, де:

• Q = {q0, q1, . . . , qm−1} — множина станiв магазинного автомату;

• Σ = {a1, a2, . . . , an} — основний алфавiт;

• Γ = {γ1, γ2, . . . , γk} — допомiжний алфавiт (алфавiт магазина);

• q0 ∈ Q — початковий стан магазинного автомату;

• j0 ∈ Γ? — початковий вмiст магазину;

• σ : Q× (Σ ∪ {ε})× Γ→ 2Q×Γ? .

• F ⊆ Q — множина заключних станiв автомата M .

Поточний стан магазинного автоматаM описується конфiгурацiєю. Конфiгурацiя
магазинного автомата M — це трiйка (q, ω, j), де q ∈ Q, ω ∈ Σ?, j ∈ Γ?. Серед
конфiгурацiй магазинного автомата M видiлимо двi:

• початкова конфiгурацiя (q0, ω, j0), де q0 ∈ Q, ω — вхiдне слово (ω ∈ Σ?), j0 ∈ Γ?;

• заключна конфiгурацiя (qf , ε, ε), qf ∈ F . В загальнiй теорiї магазинних автома-
тiв iнодi як заключну конфiгурацiю розглядають (qf , ε, jf ), де (qf , jf ) — фiксо-
вана пара. Можна довести, що визначення заключної конфiгурацiї виду (qf , ε, ε)
не зменшує потужностi класу магазинних автоматiв.

Такт роботи (позначається |=) магазинного автомата M — це перехiд вiд однiєї
конфiгурацiї до iншої, а точнiше:

(q1, aω, γ1j) |= (q2, ω, γ2j) if (q2, γ2) ∈ σ(q1, a, γ1) (2.8.1)

Робота магазинного автомата M (позначається |=?) — це послiдовнiсть тактiв
роботи, а точнiше: (q1, ω1, j1) |=? (q2, ω2, j2) тодi i тiльки тодi, коли

(q1, ω1, j1) |= (q1
1, ω

1
1, j

1
1) |= (q2

1, ω
2
1, j

2
1) |= . . . |= (qn1 , ω

n
1 , j

n
1 ) |= (q2, ω2, j2). (2.8.2)

Операцiї |= та |=? можна трактувати як бiнарнi вiдношення на вiдповiдних корте-
жах. Тодi робота магазинного автоматаM — це рефлексивно-транзитивне замикання
бiнарного вiдношення |=.

2.8.1.1 Мова магазинного автомату

Мова, яку розпiзнає магазинний автомат M — позначається L(M) — це множина
слiв ω ∈ Σ?, якi задовольняють умовi:

L(M) = {ω|∃qf ∈ F : (q0, ω, j0) |=? (qf , ε, ε)} . (2.8.3)

Зафiксуємо наступнi результати теорiї магазинних автоматiв:
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1. Не iснує алгоритму перетворення недетермiнованого магазинного автомата у
еквiвалентний йому детермiнований магазинний автомат.

2. Iснує алгоритм, який вирiшує проблему порожньої множини L(M) для конкре-
тного магазинного автомата.

3. Iснує алгоритм, який за час, пропорцiйний O(n3) перевiряє, чи належить ω ∈ Σ?

мовi, яку розпiзнає магазинний автомат M .

4. Клас мов, якi розпiзнаються магазинними автоматами, спiвпадає з класом мов,
що породжуються КС-граматиками.

На основi сформульованих вище результатiв для лiвосторонньої стратегiї виводу
ω ∈ Σ? в G запропонуємо наступне твердження: для довiльної КС-граматики G мо-
жна побудувати магазинний автоматM такий, що L(G) = L(M). При цьому автомат
буде моделювати лiвосторонню стратегiю виводу ω в G.

2.8.1.2 Магазинний автомат за КС-граматикою

Нехай G = 〈N,Σ, P, S〉 — КС-граматика. Побудуємо вiдповiдний магазинний автомат
M = 〈Q,Σ,Γ, q0, j0, σ, F 〉:
• Q = {q0} — множину станiв автомата складає один стан q0;

• Γ = N ∪ Σ — допомiжний алфавiт;

• j0 = S — початковий вмiст магазина;

• функцiю σ визначимо так:

– якщо A 7→ ω1 | ω2 | . . . | ωp належить P , то

σ(q0, ε, A) = {(q0, ω1), (q0, ω2), . . . , (q0, ωp)}. (2.8.4)

– також поповнимо множину значень функцiї σ наступними значеннями:

σ(q0, ai, ai) = {(q0, ε)}, ai ∈ Σ. (2.8.5)

Для слова ω ∈ Σ?, |ω| = n покажемо, якщо ми за m крокiв безпосереднього
виводу S ⇒m ω, то вiдповiдний автомат за (m + n) крокiв допустить ω. Зробимо
перший крок безпосереднього виведення S ⇒ x1x2 . . . xk тодi магазинний автомат з
початкової конфiгурацiї (q0, ω, S) перейде в наступну конфiгурацiю (q0, ω, x1x2 . . . xk).
Далi розглянемо наступнi ситуацiї:
• коли x1 — термiнал a1 (тобто ω = a1ω1), тодi МП-автомат виконає наступний

такт: (q0, a1ω1, a1x2 . . . xk) |= (q0, ω1, x2 . . . xk);

• коли x1 — нетермiнал, тодi в схемi P граматики G виберемо правило виду
x1 7→ y1y2 . . . yl, зробимо наступний крок безпосереднього виведення:

S ⇒ y1 . . . ylx2 . . . xk (2.8.6)

При таких умовах автомат перейде в наступну конфiгурацiю:

(q0, ω, x1x2 . . . xk) |= (q0, ω, y1y2 . . . ylx2 . . . xk). (2.8.7)

Очевидно, якщо слово ω виводиться за m крокiв, то МП-автомат зробить m+ |ω|
крокiв та розпiзнає ω. Таким чином, L(G) = L(M).
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2.8.2 Контрольнi запитання

1. Що таке магазинний автомат?

2. Що таке конфiгурацiя магазинного автомату?

3. Якi конфiгурацiї магазинного автомату називаються початковою i заключною?

4. Що таке такт роботи i робота магазинного автомату?

5. Яку мову розпiзнає магазинний автомат?

6. Що таке проблема порожньої множини L(M)?

7. Як за КС-граматикою G побудувати магазинний автомат M такий, що L(G) =
L(M)?

8. Яку стратегiю виведення ω в G реалiзує побудований у попередньому питаннi
автомат, i яка обчислювальна складнiсть алгоритму розпiзнавання слова ω?
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2.9 Синтаксичний аналiз без повернення назад
2.9.0.1 Проблеми загальних граматик

При виведеннi слова ω в G на кожному кроцi безпосереднього виведення, коли ми
беремо до уваги видiлений нами нетермiнал (в залежностi вiд стратегiї виведення),
виникає питання, яку альтернативу для Ai використати. З точки зору практики, нас
цiкавить така стратегiя виведення ω в граматицi G, коли кожний наступний крок
безпосереднього виведення наближав би нас до мети. Ця стратегiя дасть можливiсть
виконати виведення ω в G за час O(n), де n = |ω|.

Зрозумiло, що не маючи iнформацiї про структуру ω, досягнути вибраної нами
мети в бiльшостi випадкiв неможливо. Але ж тримати iнформацiю про все слово ω
також недопустимо. З точки зору практики, отримати потрiбний результат розумно
при наявностi локальної iнформацiї, наприклад, k поточних вхiдних лексем програми
(k — наперед фiксоване число) достатньо для органiзацiї виведення ω в G за час O(n).
З точки зору синтаксичного аналiзу слова ω мова ведеться про наступну ситуацiю:

S

ω1 A
ω2

ω1
ω3

Зафiксуємо стратегiю виведення: далi будемо розглядати лише лiвосторонню
стратегiю виведення ω в G. Тодi:

• S ⇒? ω1Aω2 (A — перший злiва направо нетермiнал);

• ω1 — термiнальна частина слова ω, яку вже виведено (проаналiзована частина
слова);

• результат ω3, який потрiбно ще вивести, виводиться зi слова Aω2;

• щоб зробити вiрний крок виведення (без повернення назад) нам достатньо k
поточних вхiдних символiв з непроаналiзованої частини програми ω3.

Сформульованi умови забезпечує клас LL(k)-граматик.

2.9.1 LL(k)-граматики

КС-граматика G = 〈N,Σ, P, S〉 називається LL(k)-граматикою для деякого фiксова-
ного k, якщо для двох лiвостороннiх виведень вигляду:

1. S ⇒? ω1Aω2 ⇒ ω1αω2 ⇒? ω1x;

2. S ⇒? ω1Aω2 ⇒ ω1βω2 ⇒? ω1y;
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з Firstk(x) = Firstk(y) випливає, що α = β, де A 7→ α | β, а

Firstk(α) = {ω | α⇒? ωx, |ω| = k} ∪ {ω | α⇒? ω, |ω| < k} .

Неформально, граматика G буде LL(k)-граматикою, якщо для слова

ω1Aω2 ∈ (N ∪ Σ)?

достатньо k перших символiв (за умови, що вони iснують) решти непроаналiзованого
слова щоб визначити, що з Aω2 iснує не бiльше однiєї альтернативи виведення слова,
що починається з ω та продовжується наступними k термiнальними символами.

Сформулюємо основнi твердження стосовно класу LL(k)-граматик:

1. Не iснує алгоритма, який перевiряє належнiсть КС-граматики класу LL(k)-
граматик.

2. Для кожного конкретного k iснує алгоритм, який перевiряє, чи є задана грама-
тика LL(k)-граматикою.

3. Якщо граматика є LL(k)-граматикою, то вона є LL(k + p)-граматикою для
довiльного p ≥ 1.

4. Клас LL(k)-граматик — це пiдклас КС-граматик, який не покриває його.

Продемонструємо на прикладi справедливiсть останнього твердження. Розгля-
немо граматику G з наступною схемою P : S 7→ Sa | b.

Мова, яку породжує наведена вище граматика L(G) = {bai}∞i=0. Вiзьмемо виведе-
ння наступного слова S ⇒i+1 bai. За визначенням LL(k)-граматики якщо покласти
A = S, ω2 = ai, α = Sa, β = b, то маємо отримати

Firstk
(
Saai

)
∩ Firstk

(
bai
)

= ∅.

Втiм, для i ≥ k маємо:

Firstk
(
Saai

)
= Firstk

(
bai
)

=
{
bak−1

}
.

Таким чином, КС-граматика G не може бути LL(k)-граматикою для жодного k.

Як наслiдок, КС-граматикаG, яка має лiворекурсивний нетермiналA (нетермiнал
A називається лiворекурсивним, якщо в граматицi G iснує вивiд виду A⇒? Aω), не
може бути LL(k)-граматикою.

З практичної точки зору в бiльшостi випадкiв ми будемо користуватися LL(1)-
граматиками. У класi LL(1)-граматик iснує один цiкавий пiдклас — це розподiленi
LL(1)-граматики.

LL(1)-граматика називаються розподiленою, якщо вона задовольняє наступним
умовам:

• у схемi P граматики вiдсутнi ε-правила (правила вигляду A 7→ ε);

• для нетермiнала A правi частини A-правила починаються рiзними термiналами.
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2.9.1.1 Firstk

Зауважимо, що Firstk(ω1ω2) = Firstk(ω1)⊕k Firstk(ω2), де ⊕k — бiнарна операцiя над
словарними множинами (мовами) визначена наступним чином:

L1 ⊕k L2 = {ω | ωω1 = xy, |ω| = k} ∪ {ω | ω = xy, |ω| < k} , (2.9.1)

де x ∈ L1, y ∈ L2.

Звiдси маємо наступний тривiальний висновок: якщо ω = α1α2 . . . αp, де αi ∈
(N ∪ Σ), то

Firstk(ω) = Firstk(α1)⊕k Firstk(α2)⊕k . . .⊕k Firstk(αp). (2.9.2)

Для подальшого аналiзу визначення LL(k)-граматики розглянемо алгоритм об-
числення функцiї Firstk(α), α ∈ (N ∪ Σ).

2.9.1.2 Алгоритм пошуку Firstk

Очевидно, що якщо αi ∈ Σ, то Firstk(αi) = {αi} при k > 0. Розглянемо алгоритм
пошуку Firstk(Ai), Ai ∈ N .

Алгоритм [пошуку Firstk(Ai), Ai ∈ N ]: визначимо значення функцiї Fi(x) для
кожного x ∈ (N ∪ Σ):

1. Fi(a) = {a} для всiх a ∈ Σ, i ≥ 0.

2.

F0(Ai) =
{
ω | ω ∈ Σ?k : Ai 7→ ωx, |ω| = k

}
∪

∪
{
ω | ω ∈ Σ?k : Ai 7→ ω, |ω| < k

}
(2.9.3)

3.

Fn(A) = Fn−1(Ai)∪
∪
{
ω | ω ∈ Σ?k : ω ∈ Fn−1(α1)⊕k . . .⊕ Fn−1(αp), Ai 7→ α1 . . . αp

}
. (2.9.4)

4. Fm(Ai) = Fm+1(Ai) = . . . для всiх Ai ∈ N .

Очевидно, що:

• послiдовнiсть F0(Ai) ⊆ F1(Ai) ⊆ . . . — монотонно зростаюча;

• Fn(Ai) ⊆ Σ?k — послiдовнiсть обмежена зверху.

Тодi покладемо Firstk(Ai) = Fm(Ai) для кожного Ai ∈ N .

Приклад: знайти множину Firstk(Ai) для нетермiналiв граматики з наступною
схемою правил:

S 7→ BA, (2.9.5)
A 7→ +BA | ε, (2.9.6)
B 7→ DC, (2.9.7)
C 7→ ×DC | ε, (2.9.8)
D 7→ (S) | a. (2.9.9)
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Нехай k = 2, тодi маємо наступну таблицю:

S A B C D
F0 ∅ {ε} ∅ {ε} {a}
F1 ∅ {ε} {a} {ε,×a} {a}
F2 {a} {ε,+a} {a, a×} {ε,×a} {a}
F3 {a, a+, a×} {ε,+a} {a, a×} {ε,×a} {a, (a}
F4 {a, a+, a×} {ε,+a} {a, a×, (a} {ε,×a,×(} {a, (a}
F5 {a, a+, a×, (a} {ε,+a,+(} {a, a×, (a} {ε,×a,×(} {a, (a}
F6 {a, a+, a×, (a} {ε,+a,+(} {a, a×, (a} {ε,×a,×(} {a, (a, ((}
F7 {a, a+, a×, (a} {ε,+a,+(} {a, a×, (a, ((} {ε,×a,×(} {a, (a, ((}
F8 {a, a+, a×, (a, ((} {ε,+a,+(} {a, a×, (a, ((} {ε,×a,×(} {a, (a, ((}
F9 {a, a+, a×, (a, ((} {ε,+a,+(} {a, a×, (a, ((} {ε,×a,×(} {a, (a, ((}

Скористаємося визначенням Firstk(α) сформулюємо необхiднi й достатнi умови,
за яких КС-граматика буде LL(k)-граматикою: для довiльного виводу в граматицi
G вигляду S ⇒? ω1Aω2 та правила A 7→ α | β:

Firstk(αω2) ∩ Firstk(βω2) = ∅. (2.9.10)

Вище сформульована умова для LL(k)-граматик може бути перефразована з ура-
хуванням визначення множини Firstk: для довiльного виведення в граматицi G ви-
гляду S ⇒? ω1Aω2 та правила A 7→ α | β:

Firstk(α · L) ∩ Firstk(β · L) = ∅, L = Firstk(ω2). (2.9.11)

Оскiльки L ⊆ Σ?k, то остання умова є конструктивною умовою i може бути вико-
ристана для перевiрки, чи КС-граматика є LL(k)-граматикою для фiксованого k.

2.9.2 Сильнi LL(k)-граматики

КС-граматика називається сильною LL(k)-граматикою, якщо для кожного правила
вигляду A 7→ α | β виконується умова:

Firstk(α · Followk(A)) ∩ Firstk(β · Followk(A)) = ∅, (2.9.12)

де Followk(α), α ∈ (N ∪ Σ)? визначається так:

Followk(α) = {ω | S ⇒? ω1αω2, ω ∈ Firstk(ω2)} . (2.9.13)

Неформально, вiдмiннiсть сильних LL(k)-граматик вiд звичайних LL(k)-грама-
тик полягає у тому, що наступне правило безпосереднього виведення, яке буде за-
стосовано до A можна визначити абстраговано вiд уже виведеної частини слова ω1,
розглядаючи тiльки наступнi k символiв якi потрiбно отримати пiсля A.

Операцiї Firstk та Followk можна узагальнити для словарної множини L, тодi:

Firstk(L) = {ω | ∃αi ∈ L : ω ∈ Firstk(αi)} . (2.9.14)
Followk(L) = {ω | ∃αi ∈ L : S ⇒? ω1αiω2, ω ∈ Firstk(ω2)} . (2.9.15)

Без доведення зафiксуємо наступнi твердження:
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• кожна LL(1)-граматика є сильною LL(1)-граматикою;

• для довiльного k > 1 iснують LL(k)-граматики, якi не є сильними LL(k)-гра-
матиками.

2.9.2.1 Не всi граматики сильнi

На прикладi продемонструємо останнє твердження. Нехай граматика G визначена
наступними правилами: S 7→ aAaa | bAba, A 7→ b | ε.

Вiдповiднi множини First2: First2(S) = {ab, aa, bb}, First2(A) = {b, ε}, а також
Follow2: Follow2(A) = {aa, ba}, Follow2(S) = {ε}.

Перевiримо умову для сильної LL(2)-граматики:

1. виконаємо перевiрку LL(2)-умови для правила S 7→ aAaa | bAba:

First2(aAaa · Follow2(S)) ∩ First2(bAba · Follow2(S)) =

= (First2(aAaa)⊕2 Follow2(S)) ∩ (First2(bAba)⊕2 Follow2(S)) =

= ({ab, aa} ⊕2 {ε}) ∩ ({bb} ⊕2 {ε}) = {ab, aa} ∩ {bb} = ∅. (2.9.16)

2. виконаємо перевiрку LL(2)-умови для правила A 7→ b | ε:

First2(b · Follow2(A)) ∩ First2(ε · Follow2(A)) =

= {ba, bb} ∩ {aa, ba} = {ba}. (2.9.17)

Висновок: вище наведена граматика не є сильною LL(2)-граматикою. Перевiри-
мо цю ж граматику на властивiсть LL(2)-граматики. Тут ми маємо два рiзнi варiанти
виводу з S:

1. S ⇒? aAaa: First2(b · aa) ∩ First2(ε · aa) = {ba} ∩ {aa} = ∅.

2. S ⇒? bAba: First2(b · ba) ∩ First2(ε · ba) = {bb} ∩ {ba} = ∅.

Висновок: наведена вище граматика є LL(2)-граматикою.

2.9.2.2 Алгоритм пошуку Followk

Алгоритм [обчислення Followk(Ai), Ai ∈ N ]: будемо розглядати всiлякi дерева,
якi можна побудувати, починаючи з аксiоми S:

1. σ0(S, S) = {ε}. Очевидно, за 0 крокiв ми виведемо S, пiсля якої знаходиться ε.
У iнших випадках σ0(S,Ai) — невизначено, Ai ∈ (N \ {S}).

2.
σ1(S,Ai) = σ0(S,Ai) ∪ {ω | S 7→ ω1Aiω2, ω ∈ Firstk(ω2)} . (2.9.18)

В iнших випадках σ1(S,Ai) — невизначено.
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3.

σn(S,Ai) = σn−1(S,Ai)∪
{ω | Aj 7→ ω1Aiω2, ω ∈ Firstk(ω2 · σn−1(S,Aj))} . (2.9.19)

В iнших випадках σn(S,Ai) — невизначено.

Настане крок m, коли σm(S,Ai) = σm+1(S,Ai) = . . ., ∀Ai ∈ N .

Тодi покладемо Followk(Ai) = σm(S,Ai), ∀Ai ∈ N .

Очевидно, що:

• послiдовнiсть σ0(S,Ai) ⊆ σ1(S,Ai) ⊆ . . . монотонно зростаюча;

• σn(S,Ai) ⊆ Σ?k — послiдовнiсть обмежена зверху.

Разом цi умови гарантують збiжнiсть послiдовностi {σn(S,Ai)}, а отже i алгори-
тму пошуку Followk(Ai).

2.9.2.3 ε-нетермiнали

Нетермiнал Ai називається ε-нетермiналом, якщо Ai ⇒? ε.

Алгоритм [пошуку ε-нетермiналiв]:

1. S0 = {Ai | Ai 7→ ε}.

2. S1 = S0 ∪ {Ai | Ai 7→ α1α2 . . . αp, αj ∈ S0, j = 1..p}.

3. Sn = Sn−1 ∪ {Ai | Ai 7→ α1α2 . . . αp, αj ∈ Sn−1, j = 1..p}.

4. Sm = Sm+1 = . . ..

Тодi множина Sm — множина ε-нетермiналiв.

Приклад. Для граматики G з схемою правил P знайдемо ε-нетермiнали:

S 7→ aBD | D | AC | b, (2.9.20)
A 7→ SCB | SABC | CbD | ε, (2.9.21)
B 7→ CA | d, (2.9.22)
C 7→ ADC | a | ε, (2.9.23)
D 7→ EaC | SC, (2.9.24)
E 7→ BCS | a. (2.9.25)

За описани вище алгоритмом маємо:

S0 = {A,C}, (2.9.26)
S1 = {A,C} ∪ {B, S}, (2.9.27)
S2 = {A,B,C, S} ∪ {D}, (2.9.28)
S3 = {A,B,C, S,D} ∪ {E}, (2.9.29)
S4 = {A,B,C, S,D,E} ∪ {E}. (2.9.30)

Таким чином, ε-нетермiнали для наведеної вище граматики — {S,A,B,C,D,E}.
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2.9.2.4 Лiва рекурсiя

До того, як перевiрити граматику на LL(k)-властивiсть необхiдно перевiрити її на
наявнiсть лiворекурсивних нетермiналiв та спробувати уникнути лiвої рекурсiї.

Алгоритм [тестування нетермiнала Ai на лiву рекурсiю]: для кожного
нетермiнала Ai побудуємо наступну послiдовнiсть множин S0, S1, . . .:

1. S0 = {Ai | Ai 7→ ω1Aiω2, ω1 ⇒? ε}, починаємо з нетермiналу Ai.

2. S1 = S0 ∪ {Ai | Ai 7→ ω1Ajω2, ω1 ⇒? ε, Aj ∈ S0}.

3. Sn = Sn−1 ∪ {Ai | Ai 7→ ω1Ajω2, ω1 ⇒? ε, Aj ∈ Sn−1}.

4. Sm = Sm+1 = . . ..

Тодi якщо Ai ∈ Sm, то Ai — лiворекурсивний нетермiнал.

Приклад. Для граматики G зi схемою правил P знайдемо множину лiворекур-
сивних нетермiналiв:

S 7→ AbS | AC, (2.9.31)
A 7→ BD, (2.9.32)
B 7→ BC | ε, (2.9.33)
C 7→ Sa | ε, (2.9.34)
D 7→ aB | BA. (2.9.35)

Виконаємо процедуру тестування для кожного нетермiнала окремо, наприклад,
для нетермiнала S:

S0 = {A}, (2.9.36)
S1 = {A,B,D}, (2.9.37)
S2 = {A,B,D,C}, (2.9.38)
S3 = {A,B,D,C, S}. (2.9.39)

Запропонуємо декiлька прийомiв, що дають можливiсть при побудовi LL(k)-гра-
матик уникнути лiвої рекурсiї. Розглянемо граматику зi схемою правил S 7→ Sa |
b, яка має лiворекурсивний нетермiнал S. Замiнимо схему правил новою схемою з
трьома правилами S 7→ bS1, S1 7→ aS1 | ε.

Приклад: для граматики G з схемою правил P для кожного нетермiнала зна-
йдемо множину Follow1(A) (k = 1):

S 7→ BA, (2.9.40)
A 7→ +BA | ε, (2.9.41)
B 7→ DC, (2.9.42)
C 7→ ×DC | ε, (2.9.43)
D 7→ (S) | a. (2.9.44)
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З прикладу, що наведено ранiше множини First1(A), будуть такими:

First1(S) = First1(B) = First1(D) = {(, a}, (2.9.45)
First1(A) = {+, ε}, (2.9.46)
First1(C) = {×, ε}. (2.9.47)

S A B C D
δ0 {ε} ∅ ∅ ∅ ∅
δ1 {ε} {ε} {+, ε} ∅ ∅
δ2 {ε} {ε} {+, ε} {+, ε} ∅
δ3 {ε} {ε} {+, ε} {+, ε} {×,+, ε}
δ4 {ε, )} {ε} {+, ε} {+, ε} {×,+, ε}
δ5 {ε, )} {ε, )} {+, ε} {+, ε} {×,+, ε}
δ6 {ε, )} {ε, )} {+, ε, )} {+, ε, )} {×,+, ε, )}
δ7 {ε, )} {ε, )} {+, ε, )} {+, ε, )} {×,+, ε, )}

Таким чином, Follow1(S) = {ε, )}, Follow1(A) = {ε, )}, Follow1(B) = {+, ε, )},
Follow1(C) = {+, ε, )}, Follow1(D) = {×,+, ε, )}.

2.9.3 Контрольнi запитання

1. Яка граматика називається LL(k)-граматика?

2. Чи кожна КС-граматика є LL(k)-граматикою для деякого k?

3. Яка LL(1)-граматика називається розподiленою?

4. Яку бiнарну операцiю над мовами позначає символ ⊕k?

5. Яку мову (множину слiв) позначає запис Firstk(α)?

6. Опишiть алгоритм пошуку Firstk i доведiть його збiжнiсть.

7. Яка LL(k)-граматика називається сильною?

8. Чи кожна LL(k)-граматика є сильною LL(k)-граматикою?

9. Яку мову (множину слiв) позначає запис Followk(α)?

10. Опишiть алгоритм пошуку Followk i доведiть його збiжнiсть.

11. Який нетермiнал Ai ∈ N називається ε-нетермiналом?

12. Опишiть алгоритм перевiрки нетермiналу Ai ∈ N на ε-нетермiнал i доведiть
його збiжнiсть.

13. Який нетермiнал Ai ∈ N називається лiворекурсивним?

14. Опишiть алгоритм перевiрки нетермiналу Ai ∈ N на лiву рекурсiю i доведiть
його збiжнiсть.
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2.10 Синтаксичний аналiз на LL(1)-граматиках

2.10.1 Синтаксичний аналiз на основi LL(1)-граматик

Згiдно визначення LL(1)-граматики, граматика G буде LL(1) граматикою тодi i тiль-
ки тодi, коли для кожного A-правила вигляду A 7→ ω1 | ω2 | . . . | ωp виконуються
умови

• First1(ωi) ∩ First1(ωj) = ∅ для довiльних i 6= j.

• якщо ωi ⇒? ε для якогось i, то First1(ωj) ∩ Follow1(A) = ∅ для усiх j 6= i.

ТаблицяM(a, b) де a ∈ (N ∪Σ∪{ε}), b ∈ (Σ∪{ε}) керування LL(1)-синтаксичним
аналiзатором визначається наступним чином:

1. M(A, b) — номер правила вигляду A 7→ ωi такого, що

{b} = First1(ωi · Follow1(A)). (2.10.1)

2. M(a, a) мiстить iнструкцiю pop для аналiзатора яка позначає необхiднiсть пе-
ренести символ a з пам’ятi аналiзатору у поле результату.

3. M(ε, ε) мiстить iнструкцiю accept для аналiзаторп яка позначає що опрацьо-
ване слово необхiдно допустити (повернути true абощо).

4. В iнших випадкахM(a, b) невизначено, чи радше мiстить iнструкцiю reject для
аналiзатора яка позначає що опрацьоване слово необхiдно недопустити (повер-
нути false абощо).

2.10.1.1 Приклад

Розглянемо вже добре вiдому нам граматику зi схемою

S 7→ BA,

A 7→ +BA | ε,
B 7→ DC,

C 7→ ×DC | ε,
D 7→ (S) | a.

i пронумеруємо її правила таким чином:

S 7→ BA, (2.10.1)
A 7→ +BA, (2.10.2)
A 7→ ε, (2.10.3)
B 7→ DC, (2.10.4)
C 7→ ×DC, (2.10.5)
C 7→ ε, (2.10.6)
D 7→ (S), (2.10.7)
D 7→ a. (2.10.8)
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Нагадаємо що для цiєї граматики First1(S) = First1(B) = First1(D) = {(, a},
First1(A) = {+, ε}, First1(A) = {×, ε}, а також Follow1(S) = Follow1(A) = {ε, )},
Follow1(B) = Follow1(C) = {+, ε, )}, Follow1(D) = {+,×, ε, )}.

Знайдемо множини First1(ωi · Follow1(A)) як First1(ωi) ⊕1 Follow1(A)) використо-
вуючи результати минулої лекцiї.

При побудовi таблицiM(a, b) керування LL(1)-синтаксичним аналiзатором доста-
тньо лише побудувати першу її частину, тобто ту яка з N× (Σ∪{ε}), оскiльки решта
таблицi визначається стандартно:

a ( ) + × ε
S 1 1
A 3 2 3
B 4 4
C 6 6 5 6
D 8 7

2.10.1.2 Алгоритм

Побудуємо LL(1)-синтаксичний аналiзатор на основi таблицi керування M(a, b):

1. Прочитаємо поточну лексему з вхiдного файла, у стек магазинного автомата
занесемо аксiому S.

2. Загальний крок роботи:

• Якщо на вершинi стека знаходиться нетермiнал Ai, то активiзувати рядок
таблицi, позначений Ai. ЕлементM(Ai, 〈поточна лексема〉) визначає номер
правила, права частина якого замiняє Ai на вершинi стека.
• Якщо на вершинi стека лексема ai = 〈поточна лексема〉, то з вершини

стека зняти ai та прочитати нову поточну лексему.
• Якщо стек порожнiй та досягли кiнця вхiдного файла, то вхiдна програма

синтаксично вiрна.
• В iнших випадках — синтаксична помилка.

2.10.1.3 Майже LL(1)-граматики

У деяких випадках досить складно (а iнколи й принципово неможливо побудувати
LL(1)-граматику для реальної мови програмування. При цьому LL(1)-властивiсть
задовольняється майже для всiх правил — лише декiлька правил створюють кон-
флiкт, але для цих правил задовольняється сильна LL(2)-властивiсть. Тодi таблиця
M(a, b) визначається в такий спосiб:

• M(A, b) = 〈номер правила〉 вигляду Ai 7→ ωi, такого, що

b ∈ First1(ωi · Follow1(A)) (2.10.9)

• M(A, b) = 〈iм’я допомiжної програми〉 за умови, що

b ∈ First1(ωi · Follow1(A)) ∩ b ∈ First1(ωj · Follow1(A)), i 6= j (2.10.10)
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Програма, яка виконує додатковий аналiз вхiдного ланцюжка, повинна:

• прочитати додатково одну лексему;

• на основi двох вхiдних лексем вибрати необхiдне правило або сигналiзувати про
синтаксичну помилку;

• у випадку, коли правило вибрано, необхiдно повернути додатково прочитану
лексему у вхiдний файл.

Звичайно, необхiдно модифiкувати алгоритм LL(1)-синтаксичного аналiзатора.

При цьому пiдпрограма аналiзу конфлiктної ситуацiї повинна додатково прочи-
тати нову вхiдну лексему, далi скориставшись контекстом з двох лексем, визначити
номер правила, яке замiсть нетермiнала на вершинi стека та повернути додатково
прочитану лексему у вхiдний файл.

2.10.2 Контрольнi запитання

1. Якi двi умови повинна задовольняти граматика щоб бути LL(1)-граматикою?

2. Що таке таблиця керування синтаксичного аналiзатора на основi LL(1)-грама-
тики?

3. Який автомат i яка таблиця використовуються в алгоритмi роботи LL(1)-син-
таксичного аналiзатора?

4. Опишiть алгоритм роботи LL(1)-синтаксичного аналiзатора.

5. Як необхiдно модифiкувати таблицю керування для сильної LL(2)-граматики
яка є майже LL(1)-граматикою?

6. Як необхiдно модифiкувати алгоритм роботи синтаксичного аналiзатора для
сильної LL(2)-граматики яка є майже LL(1)-граматикою?
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2.11 Програмування синтаксичних аналiзаторiв

2.11.1 Синтаксична дiаграма

Синтаксична дiаграма — це орiєнтований граф, дуги котрого позначенi елементами
(N ∪ Σ)?. Синтаксична дiаграма будується для кожного A-правила КС-граматики
мови програмування.

Оскiльки вершини такого графа не iменуються, то вони припускаються неявно.
Синтаксична дiаграма позначається iменем нетермiнала, для якого вона будується.

Мета побудови синтаксичних дiаграм для мови програмування на основi КС-
граматики:

• для кожного A-правила КС-граматики будується синтаксична дiаграма;

• на основi побудови синтаксичної дiаграми для деякого нетермiнала A ∈ N буду-
ємо пiдпрограму, яка аналiзує ту частину головної програми, яку вона визначає.

Оскiльки у бiльшостi випадкiв при визначеннi синтаксису мови програмування ми
користуємося множиною рекурсивних правил, то серед пiдпрограм, якi будуються на
основi правил граматики, будуть i рекурсивнi процедури (рекурсiя буде як явна, так
i неявна).

Сформулюємо правила побудови синтаксичного графа:

1. Кожен нетермiнал з вiдповiдною множиною породжуючих правил A 7→ ω1 | ω2 |
. . . | ωp, ωi ∈ (N ∪ Σ)?, i = 1..p вiдображається в один синтаксичний граф.

Отже, кiлькiсть синтаксичних графiв рiвна кiлькостi нетермiналiв граматики
G.

2. Для кожного елемента слова ω = α1α2 . . . αp, αi ∈ (N ∪ Σ), i = 1..p будуємо
ребро синтаксичного графа та покажемо його таким чином що:

• якщо αi = x, x ∈ Σ, де x — вихiдна лексема, то будуємо таке ребро:

x

• якщо αk = Ai ∈ N — нетермiнал граматики, то будуємо таке ребро:

Ai

Тодi, коли правило граматики G має вигляд Ai 7→ α1A1 . . . для побудови дiаграми
скористаємося обома способами:

α1 A1
. . .
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Коли правило граматики G має вигляд Ai 7→ ω1 | ω2 | . . . | ωp, то вiдповiдний
синтаксичний граф буде мати вигляд:

ω1

ω2

...

ωp

де замiсть ω1, ω2, . . . , ωp будуються вiдповiднi синтаксичнi дiаграми.

Якщо на основi граматики мови програмування побудована множина синтакси-
чних графiв, то можна спробувати зменшити їх кiлькiсть, скориставшись пiдста-
новкою одних графiв у iншi. При цьому замiсть елемента Ai пiдставляється його
синтаксичний граф. Таким чином можна зменшити кiлькiсть синтаксичних графiв.
Для того, щоб забезпечити детермiнований синтаксичний аналiз з переглядом вперед
на одну лексему, потрiбно накласти певнi обмеження, а саме: для кожного правила
Ai виду Ai 7→ ω1 | ω2 | . . . | ωp з синтаксичною дiаграмою наведеного вище вигляду
необхiдне виконання наступної умови: множини First1(ωj) ⊕1 Follow1(Ai), j = 1..p
повиннi попарно не перетинатися. Зрозумiло, що ця умова гарантує детермiнований
вибiр шляху при русi по синтаксичнiй дiаграмi.

2.11.1.1 Код

Подальше програмування синтаксичного аналiзатора можна звести до наступних
примiтивiв:

• для фрагмента синтаксичної дiаграми вигляду

x

вiдповiдний фрагмент програми (наприклад, мовою С) матиме вигляд:

extern int lexem_code; // код лексеми, яку видiлив сканер
extern char lexem_text[]; // текст лексеми
...
if (lexem_code == code_x) get_lexem();
else error();

• для фрагмента синтаксичної дiаграми вигляду

Ai

вiдповiдний фрагмент програми матиме вигляд:
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// виклик функцiї, яка побудована для синтаксичної
// дiаграми побудованої для нетермiнала A_i.
f_A_i();

• для фрагмента синтаксичної дiаграми вигляду

α1 A1
. . .

вiдповiдний фрагмент програми матиме вигляд:

extern int lexem_code;
extern char lexem_text[];
...
{

if (lexem_code == code_alpha_1) get_lexem();
else error();
f_A_1();
...

}

• для фрагмента синтаксичної дiаграми вигляду

ω1

ω2

...

ωp

для кожного ωi, i = 1..p знайдемо множину First1(ωi) ⊕1 Follow1(A) = Li =
{a1

i , a
2
i , . . . , a

ni
i }.

Оскiльки за умовою Li ∩ Lj = ∅, i 6= j, то вiдповiдний фрагмент програми на
мовi С матиме вигляд:

extern int lexem_code;
extern char lexem_text[];
...
void f_A_i(void) {

switch(lexema_code) {
case code_a_1_1:
case code_a_1_2:
...
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case code_a_1_n_1:
... // фрагмент програми для w_1
break;

case code_a_2_1:
case code_a_2_2:
...
case code_a_2_n_2:

... // фрагмент програми для w_2
break;

...

...

...
case code_a_p_1:
case code_a_p_2:
...
case code_a_p_n_p:

... // фрагмент програми для w_p
break;

default:
error();

}
} // кiнець функцiї для нетермiнала A_i

Вiдмiтимо, що до того, як зменшувати кiлькiсть синтаксичних дiаграм шляхом
суперпозицiї одних дiаграм в iншi, необхiдно знайти контексти виду First1(ωi) ⊕1

Follow1(A) для тiєї синтаксичної дiаграми нетермiнала A, для якої ми виконуємо
операцiю суперпозицiї. Цi контексти ми використаємо при програмуваннi синтакси-
чного аналiзатора на основi синтаксичної дiаграми, у яку пiдставлено синтаксичну
дiаграму для нетермiнала Ai.

2.11.1.2 Одна особливiсть

Досить часто при визначеннi синтаксису мови програмування користуються синта-
ксичними правилами виду Ai 7→ α1α2 . . . αpAi | ε. Тодi синтаксична дiаграма буде
мати вигляд:

Ai

αp . . . α2 α1

Для вище наведеної синтаксичної дiаграми вiдповiднi множини будуть:

First1(α1α2 . . . αpAi)⊕1 Follow1(Ai) = L1 =
{
a1

1, a
2
1, . . . , a

n1
1

}
(2.11.1)

Вiдповiдний фрагмент програми мовою С матиме вигляд:

extern int lexem_code;
extern char lexem_text[];
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void A_i(void) {
while (

lexem_code == code_a_1_1 ||
lexem_code == code_a_1_2 ||
... ||
lexem_code == code_a_1_n_1

) {
... // фрагмент програми для слова w

}
} // кiнець пiдпрограми для нетермiнала A_i

Виконавши аналiз варiантiв побудови синтаксичного аналiзатора на основi син-
таксичних дiаграм, покажемо вигляд основної — main-програми:

int lexem_code;
char lexem_text[1<<8];
int main () {

get_lexem();
axiom(); // процедура, пов’язана з аксiомою S граматики

}

2.11.2 Контрольнi запитання

1. Який граф називається синтаксичною дiаграмою?

2. Як на синтаксичнiй дiаграмi позначаються термiнали i нетермiнали?

3. Як на синтаксичнiй дiаграмi позначаються простi (без |) i складенi (з |) прави-
ла?

4. Напишiть фрагмент коду (наприклад на мовi С) для обробки термiналiв i не-
термiналiв.

5. Напишiть фрагмент коду (наприклад на мовi С) для обробки простих (без |) i
складених (з |) правил.

6. Як на синтаксичнiй дiаграмi позначаються правила вигляду A 7→ ω | ε?

7. Напишiть фрагмент коду (наприклад на мовi С) для обробки правил вигляду
A 7→ ω | ε.
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2.12 Побудова LL(1)-синтаксичного аналiзатора

2.12.1 Побудова LL(1)-синтаксичного аналiзатора

Повернемось до умови, при якiй граматика G буде LL(k)-граматикою, а саме: для
довiльного виведення S ⇒? ω1Aω2 та правила A 7→ α | β маємо Firstl(α ·L)∩Firstk(β ·
L) = ∅, де L = Firstk(ω2).

Оскiльки L ⊆ Σ?k — конструктивна множина, спробуємо побудувати всiлякi мно-
жини L, якi задовольняють попередньо сформульованiй умовi.

2.12.1.1 Localk(S,A)

Визначимо наступну множину:

Localk(S,A) = {L | ∃x, ω : S ⇒? xAω,L = Firstk(ω)} . (2.12.1)

Опишемо алгоритм пошуку цiєї множини:

1. δ0(S, S) = {{ε}}, в iнших випадках — невизначено.

2. δ1(S,Ai) = δ0(S,Ai) ∪ {L | S 7→ ω1Aiω2, L = Firstk(ω2)}, в iнших випадках — не-
визначено.

3.

δn(S,Ai) = δn−1(S,Ai)∪
∪ {L | Aj 7→ ω1Aiω2, L = Firstk(ω2)⊕k Lp, Lp ∈ Localk(S,Aj)} ,

в iнших випадках — невизначено.

4. δm(S,Ai) = δm+1(S,Ai) = . . ., ∀Ai ∈ N .

Тодi Localk(S,Ai) = δm(S,Ai).

Виходячи з означення Localk(S,Ai), умови для LL(k)-граматики будуть насту-
пними: для довiльного A-правила вигляду A 7→ ω1 | ω2 | . . . | ωp маємо:

Firstk(ωi · Lm) ∩ Firstk(ωj · Lm) = ∅, i 6= k, Lm ∈ Localk(S,A).

Як наслiдок, з алгоритму пошуку Localk(S,Ai) видно, що

Followk(Ai) =
m⋃
j=1

Lj, Lj ∈ Localk(S,Ai).

2.12.1.2 Таблицi керування

Для побудови синтаксичного аналiзатора для LL(k)-граматики (k > 1) необхiдно по-
будувати множину таблиць, що забезпечать нам безтупиковий аналiз вхiдного лан-
цюжка w (програми) за час O(n), де n = |w|.
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Побудову множини таблиць для управлiння LL(k)-аналiзатором почнемо з та-
блицi, яка визначає перший крок безпосереднього виводу w в граматицi G: T0 =
TS,{ε}(u) = (T1α1T2α2 . . . Tpαp, n), де n — номер правила вигляду

S 7→ A1α1A2α2 . . . Apαp, (2.12.2)

а Ai ∈ N , αi ∈ Σ?, i u = Firstk(A1α1A2α2 . . . Apαp), i нарештi i = 1..p. Зрозумiло, що в
iнших випадках (якщо такого правила немає абощо) T0 не визначена.

Неформально, коли в магазинi автомата знаходиться аксiома S, то нас цiкавить
перших k термiнальних символiв, якi можна вивести з S (аксiома — поняття “про-
грама”) при умовi, що пiсля неї (програми) буде досягнуто EOF.

Iмена iнших таблиць T1, T2, . . . , Tp визначаються так: Ti = TAi,Li
, де

Li = Firstk(αiAi+1αi+1 . . . Apαp), i = 1..p. (2.12.3)

Наступнi таблицi визначаються так: Ti = TAi,Li
(u) = (T1α1T2α2 . . . Tpαp, n), де

n — номер правила вигляду Ai 7→ A1α1A2α2 . . . Apαp, а Aj ∈ N , αj ∈ Σ?, i u =
Firstk(A1α1A2α2 . . . Apαp) ⊕k Li, i нарештi j = 1..p. Зрозумiло, що в iнших випадках
(якщо такого правила немає абощо) Ti не визначена.

Iмена iнших таблиць T1, T2, . . . , Tp визначаються так: Tj = TAj ,Lj
, де

Lj = Firstk(αjAj+1αj+1 . . . Apαp)⊕k Li, j = 1..p. (2.12.4)

2.12.1.3 Приклад

Побудувати множину таблиць управлiння для LL(2)-граматики з наступною схемою
правил:

S 7→ abA, (2.12.1)
S 7→ ε, (2.12.2)
A 7→ Saa, (2.12.3)
A 7→ b. (2.12.4)

Для вищенаведеної граматики множини First2(Ai), Ai ∈ N будуть такi:

First2(S) = {ab, ε}, First2(A) = {aa, ab, b} (2.12.5)

а множини Local2(S,Ai), Ai ∈ N будуть такi:

Local2(S, S) = Local2(S,A) = {{ε}, {aa}} (2.12.6)

Побудуємо першу таблицю T0 = TS,{ε}. Для S-правила вiдповiднi множини u бу-
дуть такi:

• S 7→ abA, u ∈ First2(abA) = {ab}.

• S 7→ ε, u ∈ First2(ε) = {ε}.
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Таблиця T0 визначається так:

aa ab ba bb a b ε
T0 = TS,{ε} abT1, 1 ε, 2

Нова таблиця управлiння T1 = TA,{ε}. Для A-правила вiдповiднi множини u будуть
такi:

• A 7→ Saa, u ∈ First2(Saa)⊕2 {ε} = {ab, aa}.

• A 7→ b, u ∈ First2(b)⊕2 {ε} = {b}.

Таблиця T1 визначається так:

aa ab ba bb a b ε
T1 = TA,{ε} T2aa, 3 T2aa, 3 b, 4

Нова таблиця управлiння T2 = TS,L де L = First2(aa)⊕2 {ε} = {aa}. Для таблицi
T2 та S-правила множини u будуть такi

• S 7→ abA, u ∈ First2(abA)⊕2 {aa} = {ab} ⊕2 {aa} = {ab}.

• S 7→ ε, u ∈ First2(ε)⊕2 {aa} = {aa}.

aa ab ba bb a b ε
T2 = TS,{aa} ε, 2 abT3, 1

Наступна таблиця T3 = TA,L де L = First2(ε) ⊕2 {aa} = {aa}. Для таблицi T3 та
A-правила множини u будуть такi:

• A 7→ Saa, u ∈ First2(Saa)⊕2 {aa} = {ab, aa}.

• A 7→ b, u ∈ First2(b)⊕2 {aa} = {ba}.

Таблиця T3 визначається так:

aa ab ba bb a b ε
T3 = TA,{aa} T2aa, 3 T2aa, 3 b, 4

Нова таблиця T4 = TS,L = T2, оскiльки L = First2(aa)⊕2 {aa} = {aa}.
Ми визначили чотири таблицi-рядки (а їх кiлькiсть для довiльної LL(k)-грама-

тики визначається як
∑n

i=1 ni, де ni — кiлькiсть елементiв множини Localk(S,Ai),
m = |N |.

Об’єднаємо рядки-таблицi в єдину таблицю та виконаємо перейменування рядкiв:

aa ab ba bb a b ε
T0 abT1, 1 ε, 2
T1 T2aa, 3 T2aa, 3 b, 4
T2 ε, 2 abT3, 1
T3 T2aa, 3 T2aa, 3 b, 4
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2.12.1.4 Алгоритм

Синтаксичний аналiзатор для LL(k)-граматики (k > 1).

1. Прочитати k лексем з вхiдного файла програми (звичайно, iнколи менше нiж
k). В магазин занести таблицю T0.

2. Загальний крок:

• Якщо на вершинi магазина знаходиться таблиця Ti, то елемент таблицi
M(Ti, 〈k вхiдних лексем〉) визначає ланцюжок, який Ti замiщає на вершинi
магазина.

• Якщо на вершинi магазина ai ∈ Σ перша поточна лексема з k прочитаних
лексем рiвна ai, то з вершини магазина зняти ai та прочитати з вхiдного
файла додатково одну лексему (звичайно, якщо це можливо).

• Якщо досягли кiнця вхiдного файла програми та магазин порожнiй, то
програма не має синтаксичних помилок.

• В iнших випадках — синтаксична помилка.

2.12.2 Контрольнi запитання

1. Наведiть визначення множини Localk(S,A).

2. Опишiть алгоритм побудови Localk(S,A).

3. Опишiть алгоритм побудови таблиць керування (або рядкiв великої результу-
ючої таблицi керування).

4. Якою формулою визначається кiлькiсть рядкiв таблицi керування?

5. Опишiть алгоритм синтаксичного аналiзу для LL(k)-граматики.
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