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Abstrakt

Predlozena dizerta¢ni préce se zabyva problematikou modifikace ruznych formalnich modela
a studiem dopadu téchto modifikaci na jejich vyjadiovaci schopnosti. Celkem jsou zkoumaéany tti
nové formalni modely. Z oblasti automatu je zaveden oboustranny zasobnikovy automat a jeho
konstrukce s vyuzitim frontovych gramatik. Studovana je i verze s redukovanym poctem symbolu
zasobnikové abecedy. V obou téchto ptripadech je pouzitim oboustranného zasobniku zvysena vy-
jadtovaci sila béznych zasobnikovych automati az na troven Turingova stroje. Déle je zaveden
tzv. vertikalni kontext v obecnych gramatikach, ktery jistym zptusobem omezuje moznosti pouziti
jednotlivych kontextovych prepisovacich pravidel gramatiky v Kurodové norméalni formé. Rovnéz
jsou studovéany vlastnosti téchto gramatik s ohledem na zavedend vertikdlni omezeni v prubéhu
derivacniho procesu. V tomto ptipadé je vysledkem radikalni snizeni vyjadiovaci sily gramatik
v Kurodové normélni formé az na troven regularnich jazyku. Jako posledni jsou studovany modi-
fikované bezkontextové gramatiky, které jsou definovany nad volnymi grupami misto nad volnymi
monoidy. Kromé toho byla redukovana i mnozina nonterminélnich symbolu, ktera obsahuje pouze
osm nonterminalu. I pfes redukeci poc¢tu nonterminalnich symbolu byla zavedenim volnych grup
sila bezkontextovych gramatik zvySena az na troven rekurzivné vy¢cislitelnych jazyku. Ve vsech
piipadech jsou ptedlozeny rigorézni dukazy tykajici se vyjadiovacich schopnosti nové vzniklych
struktur.
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tové gramatiky nad volnymi grupami, redukce symbolu.



Abstract

The present disertation deals with modifications of various formal models for describing langu-
ages. The impact on the generative power of the modified formal models is studied. There are
three new formal models investigated. First, the two-sided pushdown automata are defined. Their
construction is based on queue grammars. A version with the reduced number of symbols in the
pushdown alphabet is also studied. In both cases, by using of two-sided pushdowns, the power of
pushdown automata was increased to the level of Turing machines. In the second part, a vertical
context in phrase-structure grammars in Kuroda normal form is introduced. This approach limits
some applications of rewritting rules in the actual sentential form. The properties of the grammars
modified in this way are studied. By the vertical restrictions, the generative power of grammars
in Kuroda normal form was remarkably decreased to the level of regular languages. In the last
section, there are the modified contex-free grammars presented. These grammars are defined over
free groups rather than free monoids. Moreover, the number of nonterminal symbols is reduced to
exactly eight nonterminals. Despite it, these grammars generate the family of recursively enume-
rable languages. In all cases, the rigorous proofs examining the power of the new formal models
are presented.

Keywords

Formal models, modifications, vertical context, two-sided pushdown automata, context-free gra-
mmars over free groups, symbols reduction.
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Kapitola 1

Uvod

V soucasné teorii formalnich jazyku existuje obrovské mnozstvi riznych modela pro jejich po-
zcela nezavislé. V prubéhu uplynulych desetileti nasly nékteré modely uplatnéni zejména v ob-
lasti prekladacu, kde predstavuji formalni zédklad pro popis zejména programovacich jazyku, jejich
syntaktickou a lexikalni analyzu. Velkd vétsina ostatnich formalnich modeli ma pouze teoreticky
vyznam. Pfestoze se z tohoto stavu muze na prvni pohled zdét, ze je tvorba a studium dalsich vari-
ant jiz zbytecna, neni tomu tak. Pti studiu vyjadrovacich schopnosti novych formalnich modelu je
vzdy vhodné najit jiz znamy formalni model, na ktery je mozné studovany formalni model trans-
formovat, a u kterého jiz zname jeho vyjadiovaci schopnosti. Pak uz zbyva jen dokézat ekvivalenci
obou modeli. Cim vice formélnich modeli bude zndmych, tim snazsf bude studium novych. Z nich
pak muze néktery model vykazovat pozadované vlastnosti a tim najit Siroké uplatnéni v praxi.

Pokud pri ¢lenéni formalnich modelu pro popis jazyku vezmeme v tvahu historické hledisko,
muzeme tyto modely rozdélit i podle toho, jak jsou v oblasti teorie formalnich jazyku znamé
a rozsitené. Ziskame tii tridy.

e Zakladni modely — tato skupina zahrnuje nejznaméjsi modely, které se objevuji témer
v kazdé literatute a které jsou provérené i Sirokym uplatnénim v praxi. Jedna se zejména
o vSechny gramatiky Chomského klasifikace, kone¢né a zasobnikové automaty a Turingovy
stroje.

e Modifikované zakladni modely — jak jiz nazev kategorie napovida, obsahuje tato skupina
zékladn{ modely, které byly urcitym zpusobem modifikovany (at jiz rozsifeny nebo omezeny).
Jako priklad muzeme jmenovat maticové a programované gramatiky, gramatiky s nahodnym
kontextem [12], bezkontextové gramatiky nad volnymi grupami [2] (vSechny tyto modely jsou
modifikaci bezkontextové gramatiky), vicezasobnikové automaty [11], zdsobnikové automaty
nad volnymi grupami [1], fizené zasobnikové automaty [8] (vSechny tyto modely jsou modi-
fikaci zasobnikovych automatu), atd.

e Ostatni modely — do této skupiny patii vSechny ostatni modely, které nelze jednoznacné
priradit do predchozich dvou skupin (napf. z duvodu vyrazné odlisného zpusobu popisu
jazyku). Sem muzeme zafadit napf. frontové gramatiky [7].

1.1 Oblasti predkladaného vyzkumu

Nasim cilem bude studium vybranych zakladnich form&lnich modelu s ohledem na uré¢ité modifi-
kace a omezeni, ktera do téchto modelu zavedeme. Nami vytvorené vysledné modely pak budou
spadat do tFidy modifikovanych zakladnich modelu.

V této praci budeme studovat nasledujici formalni modely:



e Oboustranné zasobnikové automaty — V nasem vyzkumu provedeme velmi jednoduchou
modifikaci zasobnikového automatu. Ta bude spocivat v tom, ze do zasobniku umoznime
pristup z obou stran. Pokusime se rovnéz zredukovat pocet symbolu zasobnikové abecedy.
Dale ukazeme, ze touto redukci neztratime nic z vyjadrovaci sily, kterou jsme ptuvodni mo-
difikaci ziskali.

e Vertikalni kontext v obecnych gramatikach — pro tyto modifikace budeme na pocatku
uvazovat obecnou gramatiku v Kurodové normalni formé. Kazda gramatika generuje véty
jazyka z néjakého vychoziho axiomu systematickou aplikaci jednotlivych prepisovacich pra-
videl. Pti kazdé aplikaci je vyznamna pouze aktudlni vétna forma. Kontext, ve kterém je
dané prepisovaci pravidlo aplikovano, lze nazvat horizontalni.

My provedeme modifikaci tohoto pristupu v tom smyslu, ze budeme uvazovat i kontext
vertikalni. V kone¢ném dusledku to znamenad, ze budeme vSechny dosud vygenerované vétné
formy zaznamendvat pod sebe a pti aplikaci daného prepisovaciho pravidla budeme zkoumat
kontext jak aktudlni vétné formy (horizontdlni), tak i kontext vsech diive vygenerovanych
vétnych forem (vertikdlni). S ohledem na tyto skutec¢nosti zavedeme urcity druh omezent,
¢imz vytvorime novy formalni model.

e Bezkontextové gramatiky nad volnymi grupami s redukovanym poc¢tem nonterminalu —
v této praci budeme definovat relaci primé derivace v bezkontextovych gramatikach nad
volnymi grupami misto nad volnymi monoidy a v prubéhu deriva¢niho procesu s vyhodou
vyuzijeme inverznich symbolu a jejich vlastnosti. Kromé toho omezime pocet nonterminédlnich
symbolu, kdy jich pouzijeme vzdy pravée osm.

U ctenare predpokladame znalost teorie formalnich jazyku a algebry.



Kapitola 2

Oboustranné zasobnikové automaty

Hlavni inspiraci pro tento smér vyzkumu byly soubézné jednoobratkové dvouzasobnikové automaty
[10]. Jak je v [10] dokdzano, tyto automaty popisuji celou tiidu rekurzivné vyéislitelnych jazyku.

Nase verze vsak zavadi novy piistup, zjednodusuje konstrukci pravidel automatu a vyrazné
zpiehlednuje vysledny dukaz. Pritom rovnéz zvysuje vyjadiovaci schopnosti béznych zasobnikovych
automatu az na uroven rekurzivné vycislitelnych jazyku. Navic je mozné pohlizet na takto zave-
deny zasobnik jako na jeden celek. Poznamenejme, ze v dikazu jsou vyuzity tzv. frontové grama-
tiky [7].

Nésledujici pomocna véta bude vyuzita pti konstrukei oboustranného zasobnikového automatu.

Lemma 2.1 [10] Pro kazdy rekurzivné vyéislitelny jazyk L existuje levé rozsitena frontova gra-
matika G = (V,T,W, F, s, P) takova, ze L = L(G) a pro kazdé pravidlo (a,b,z,c) € P plati
ace(V-T),be(W—-F)aze(V-T)>uUT).

Podrobny dukaz platnosti této véty pro nés neni piilis vyznamny. Popisme si zde alespon ne-
formalné jeji vyznam. Jak lze poznat podle tvaru prepisovacich pravidel, kazdd levé rozsitena
frontova gramatika splinujici podminky této pomocné véty vygeneruje nejprve sekvenci nonter-
minalnich symbolu (prvni faze). Jakmile jednou zaéné generovat termindlni symboly (druhd faze),
jiz nikdy nemuze vygenerovat znovu symboly nontermindlni, protoze neexistuje zadné pravidlo,
které by odebiralo ze zacatku fronty néktery termindlni symbol, a derivace by se tudiz pozdéji
zablokovala. Jinymi slovy, v prvni fazi jsou generovany pouze nonterminalni symboly a ve druhé
fazi jsou tyto symboly zpracovavany a generovany symboly termindlni. Posledni krok grama-
tiky odebira z pocatku fronty posledni vygenerovany nonterminalni symbol, generuje na konec
fronty posledni sekvenci terminélnich symboli a nastavuje néktery z koncovych stavovych sym-
bolu. Timto zpusobem je generovana kazda platna véta jazyka, ktery dana gramatika popisuje.
Kromé toho je na samém konci derivace fetézec vygenerovanych nonterminalnich symbolu zazna-
menan vlevo od symbolu #.

2.1 Zakladni definice

Uved'me si nyn{ formdlni definici oboustranného zasobnikového automatu.

Definice 2.1 — oboustranny zasobnikovy automat Oboustranny zdisobnikovy automat je
osmice

M = <Q7T7 Za R,Z,ZL,ZR,FM)7
kde



() je konetna mnozina stavu
e T je konecnd vstupni abeceda
e 7/ je konecna zasobnikova abeceda

e R je konecna mnozina pravidel tvaru

Zl|Z2p33 - 71|’72q

kde Z1,Zs € Z,y1,72 € Z*, x € T ap,q € Q; pokud x € T, nazveme takovyto oboustranny
zasobnikovy automat rozsireny

e 2z je pocatecni stav
e /| resp. Zg je pocatecni symbol levé resp. pravé strany zasobniku, Z;, Zp € Z
e Fj; C @ je mnozina koncovych stavi
Z algebraického hlediska je mnozina pravidel R koneéna binarni relace
RC Z{|}Z2QT x Z*{|}Z2*Q
(pripadné R C Z{|} ZQT* x Z*{|} Z*Q),

kde kazdé pravidlo Z;|Zopz — v1|72q je ve skutecnosti usporadana dvojice (21| Zopx, v1|729).

Definice 2.2 — konfigurace Necht
M = (Q7T7 27 R7Z7ZL7ZR7FM>

je oboustranny zasobnikovy automat. Konfiguraci tohoto automatu rozumime fetézec yquw, kde
q € Q,y € Z*aw € T* Podobné jako u drive popsanych typu automatu je i zde pomoci
konfigurace tplné popsan celkovy stav oboustranného zasobnikového automatu v daném okamziku
(v je aktudlni obsah zasobniku, ¢ je aktudlni stav a w je aktudlni obsah vstupni péasky).

Definice 2.3 — piechod Necht
M = (QaTv Z7 R7Z7ZL7ZR7FM>

je oboustranny zasobnikovy automat. Pokud LvyRpxy a vyrvyrqy jsou dvé konfigurace tohoto
automatu a L|Rpxr — v.|vrq € R, pak automat M provadi prechod z konfigurace LvyRpzry do
konfigurace v, yyrqy podle pravidla L|Rpxr — ~yr|vrq a piSeme

LyRpxy & yryyrey[L|Rpx — vi|vrq]

nebo struénéji LyRpxy = v.yvrqy. Relace ", T a F* oznacuji posloupnost prechodu délky n
pro n > 0, tranzitivni a reflexivni a tranzitivni uzaveér relace - v tomto poradi a jsou definovany
obvyklym zptsobem.

Protoze zde definujeme zcela novy model, popisme si zde princip jeho ¢innosti neformalné. Jak
jiz bylo feceno v Definici 2.2, predstavuje kazda konfigurace tplny popis celkového stavu auto-
matu v jednom okamziku. Poc¢atecni konfiguraci je s ohledem na definici konfigurace Z;, Zgzw, kde
prvni dva symboly predstavuji pocatecni symboly levé a pravé strany zasobniku, z je pocatecéni
stav a w € T™* je prijimany fetézec, ktery je na vstupni pasce.



Definice 2.4 — jazyk Jazyk pfijimany oboustrannym zisobnikovym automatem M je defi-
novan jako

L(M) ={wlw e T*, ZZpzw F* cfec a f € Fy}.

7 této definice je ziejmé, ze Tetézec w je automatem prijat pouze tehdy, pokud je beze zbytku
nacten, zasobnik je prazdny a automat se po provedeni posledniho kroku nachazi v nékterém
koncovém stavu.

Definice 2.5 — obratka Necht M je oboustranny zdsobnikovy automat a necht m; a ms
jsou dva po sobé jdouci prechody provadéné timto automatem. Jestlize béhem m, automat M
nezkrati zasobnik, zatimco béhem msy ano, pak fikdme, ze M provadi obrdtku béhem m,. Automat
M nazveme jednoobrdtkovy, jestlize provadi nejvyse jednu obratku béhem kazdého vypocetniho
procesu.

2.2 Vyjadrovaci sila

Nyni se jiz dostdvame k hlavnim vysledkum této kapitoly. Oznaé¢me 2sPDA (z anglického ndzvu
two-sided pushdown automata) tiidu jazyku prijimanych oboustrannymi zdsobnikovymi automaty
a 2sPDAR (z angl. two-sided pushdown automata—reduced) tiidu jazykt prijimanych obou-
strannymi zasobnikovymi automaty s redukovanym poctem symbolu zasobnikové abecedy. Dale
oznac¢me RE tiidu rekurzivné vycislitelnych jazyk.

Véta 2.2 2sPDA = RE
Dukaz
Uvazujme levé rozsitenou frontovou gramatiku
G = (V,T,W.F,Sq,P)

a bez ztraty obecnosti predpokladejme, ze G spliiuje podminky popsané v Lemmatu 4.1.

Konstrukce. Nyni budeme konstruovat rozsitreny oboustranny zasobnikovy automat
M=(Q,T,Z,R,z, 71, Zr, Fu)
postupnou aplikaci nasledujicich krok.
e @=A{fz}U{{e,1),{q,2)|lg e W}
o 7 ={Z,,Zp}U(V-T)U{AlAc (V -T)}
o Iy ={f}
Mnozina pravidel R je zkonstruovana nasledujicim zpusobem.

1) pro axiom Sqp gramatiky G, kde S € (V —T), qo € (W — F),
pfidej ZL‘ZRZ — ZL‘SZR<(]0, 1> do R

2) pTro kazdé (AaQ7xap) S P_7kde Ae (V_T)v D,q € (W_F)’ S (V_T)*v
pridej Z1|Zr{q, 1) — Z1AlxZg(p,1) do R

3) pro kazdé q € W ptidej Z.|Zr{q,1) — Z1|Zr{q,2) do R
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4) pro kazdé (A, q,y,p) € P, kde A€ (V-T),p,ge (W —F),yeT",
piidej Zr|Zr(q,2)y — ZLA|Zr(p,2) do R

5) pro kazdé (A,q,y,t) € P,kde Ae (V —-T),qe (W —-F),te F,yeT",
piidej Zz|Znlg.2)y — Alef do R

6) pro kazdé A € (V —T), piidej A|Af — ¢|ef do R

Tim je konstrukce hotova. Pro dals{ ¢dsti dukazu zavedme ndsledujici notaci. Jestlize (q,1) je
aktudlni stav automatu M, tikdame, ze M je v rezimu generovani nontermindli. Podobné jestlize
(q,2) je aktudlni stav automatu M, tikdme, ze M je v rezimu c¢tend termindli (v obou piipadech
pro néjaké g € W).

Nyni je tfeba dokdzat rovnost L(G) = L(M).

Hlavni myslenka. M simuluje derivace v levé rozsitené frontové gramatice G s vyuzitim pravidel,
které byly zkonstruovany v predchazejicim odstavci. Pritom plati, ze automat pouziva pravidla
zkonstruovand v b—tém kroku diive, nez pouzije pravidla zkonstruovana v kroku b+ 1, pro b =
1,...,5. Vzhledem k tomu, ze levé rozsitena frontova gramatika, ktera byla pouzita pro konstrukei,
spliuje podminky popsané v Lemmatu 4.1, objevi se na konci kazdé uspésné derivace v této
gramatice vSechny vygenerované nonterminalni symboly vlevo pred symbolem # a vpravo zustane
fetézec z T*F'.

Automat zac¢ind vzdy v rezimu generovani nonterminali a simuluje derivace v G tak, ze kazdy
nonterminalni symbol (piipadné Fetézec téchto symbolu) vygenerovany frontovou gramatikou
vklada zprava na zasobnik. Pti kazdém deriva¢nim kroku vSak frontova gramatika zaroven jeden
nonterminalni symbol bezprostiedné vpravo od # nacita a presouva jej pred # vlevo. Tento symbol
(ale s pruhem) vklada pfi simulaci automat na zasobnik zleva. Na konci simulace kazdé dspésné
derivace v G je na zasobniku posloupnost symbolu takova, ze leva polovina obsahuje posloup-
nost symbolu s pruhem a prava polovina posloupnost stejnych symbolu bez pruhu v obréaceném
poradi. Kromé toho se jiz automat nachazi v nékterém z koncovych stavu. Zbyva splnit druhou
podminku piijeti fetézce, tedy vyprazdnit zasobnik. To je zajisténo postupnou aplikaci pravidel
zkonstruovanych v bodu 6. Vyprazdnénim zasobniku je zaroven provedena kontrola korektnosti
celé simulace a automat timto potvrdi prijeti vstupniho fetézce. Jakmile se automat neni schopen
dostat do cilového stavu, pripadné pii vyprazdnovani zasobniku nejsou v nékterém okamziku oba
vrcholy slucitelné, je cely proces zablokovan a vstupni fetézec odmitnut. [ |

Pr.: Uvazugme levé rozsirenou frontovou gramatiku

Q = ({A> B7a7b}7 {CL, b}a {p7 g, f}? {f}7Ap7 {p17p27p37p47p57p6})7

s nasledugicimi pravidly:

b1 (A,p, AAap)
p2: (A,p,BB,p)
ps: (A,p aq)
Pa: (A7q7aaQ>
D5 - (B7Q7 ba q)
ps: (B,q,0, f)

Podle drive uvedeného postupu zkonstruujeme oboustranny zdsobnikovy automat
M = <Q7T7 Z7 RJ’ZuZL?ZR?FM)?

kde
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T ={a,b}

Fy ={f}

Oznaéent

la)

2a)
2b)

3a)
3b)
3c)

4a)
4b)
4c)
5a)

6a)
6b)

Q={f2{,1), ({2, (1) (¢2)}

Z = {ZL7 ZRaAa B,Z,E}

ZL|ZRZ
ZL|ZR<p7 1>
ZL|ZR<p7 1>
ZL|ZR<p7 1>
ZL|ZR<q7 1>
ZL|ZR<f7 1>
ZL|ZR<p7 2>CL
ZL|ZR<Q7 2>CL
ZL|ZR<q7 2>b
ZL|ZR<q7 2>b
AJAf

B|Bf

Pravidlo

A

Ll

l

ZL|AZR<pa 1>

ZLZ’AAZR<p7 1>
ZLZ’BBZR<p7 1>

Z|Zr(p,2)
ZL|ZR<q7 2)
Zi|Zr(f,2)

ZLE’ZR<Q7 2>
ZLé’ZR<Q7 2>
ZLB’ZR<Q, 2>
Blef

elef
elef

konstrukce mnoziny pravidel R je uvedena v nasledujici tabulce

Odp. pravidlo z ()

(A, p, AA,p)
(A,p, BB,p)

(A, p,a,q)
(A7 q? a’ Q)
(B,q,b,q)

(B,q,b, f)

Pro wvétsi prehlednost je ve sloupci Oznaéent uveden identifikdtor kazdého pravidla, ve
kterém cislo odpovida cislu kroku v konstrukci a pismeno rozlisuje dané pravidlo v rdmci
jednoho kroku konstrukce. Sloupec Pravidlo obsahuje zkonstruovand pravidla automatu M
a sloupec Odp. pravidlo z () obsahuje korespondugici pravidlo z gramatiky @), ze kterého
bylo dané pravidlo M odvozeno.

Zopakugme, Ze véta abb € L(Q) je v levé rozsirené frontové gramatice @QQ vygenerovina derivaci

#Ap
= AAA#BBaq  [(A,p,a,q)]
= AAAB#Babg [(B,q,b,q)]
= AAABB#abbf [(B,q,b, f)].

Nyni si uvedeme posloupnost kroku, kterymai prijme stejnou vétu oboustranny zdasobnikovy automat

M.
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ZLZRZbe

F ZpAZg(p,1)abb la
F ZLZAAAZR<]?, 1)abb 2a
- ZLAAAAABBZg(p,1)abb  2b
- ZLAAAAABBZR(p,2)abb  3a
- ZLAAAAAABBZR{q,2)bb  4a
F ZLBAAAAAABBZR(q,2)b 4c
F BBAAAAAABBfe ba
F BAAAAAABfe 60
F AAAAAAfe 60
F AAAAfe 6a
F o AAfe 6a
F oefe 6a

Vidime, Ze M skoncil v konfiguraci € fe. Zdsobnik je prdzdny, vstupni retézec byl zcela precten
a automat se nachdzi v koncovém stavu f € Fy. Vstupni retézec byl tedy uspésné prijat.

7 vyse uvedené konstrukce a dikazu je ziejmé, ze zasobnikova abeceda obsahuje priblizné
dvojndsobny pocet symbolu nez abeceda (V' — T') puvodni frontové gramatiky. S tim souvisi
i pocet pravidel zkonstruovanych v bodu 6.

V dalsi vété proto ukazeme, ze kazdy oboustranny zasobnikovy automat je mozné defino-
vat pouze nad ctyrprvkovou zasobnikovou abecedou. Nazvéme tento automat jako oboustranny
zasobnikovy automat s redukovanym poctem symbolu zasobnikové abecedy.

Véta 2.3 2sPDAR = RE
Dikaz

Uvazujme znovu levé rozsitenou frontovou gramatiku
G = (MT7WF7SQO7P)

a bez ztraty obecnosti predpokladejme, ze G splnuje podminky popsané v Lemmatu 4.1. Kon-
strukei rozsiteného oboustranného zasobnikového automatu s redukovanym poctem symbolu za-

sobnikové abecedy
M = (Q?TJZJR7ZJ 1717FM)

provedeme nasledujicim zpusobem.

Konstrukce. Definujme injektivni zobrazeni

h:(V-T)— {01}

h:(V—-T)—{0,1}""2,

kde
n = [logy(card(V —T))]

takové, ze pro kazdé A € (V —T),

h(A) = {0H0, 1}"{0}



Rozsitme doménu injekce h na (V' — T)*. Po tomto rozsiteni je h injektivnim homomorfismem
z (V —T)* do ({0}{0,1}"{0})*. Poznamenejme, 7Ze k prvkim 0 a 1 existuji odpovidajici prvky 0
al.

Mnozinu stavu (), zasobnikovou abecedu Z a mnozinu koncovych stavu F); vytvorime nasledovné.
e @=A{fz}U{{e,1),{q,2)|lg e W}
« 7=1{0,0,1,T}
o Iy ={f}

Mnozina pravidel R je pak vytvorena postupnou aplikaci nasledujicich krokt.

1) pro vychozi axiom gramatiky G, Sqo, kde S € (V =T, qo € (W — F),
pridej 1|1z — 1|h(S)1(g, 1) do R

2) pro kazdé (Aa(anple P, kde A € (V_T)7 D, q € (W_F)’ S (V_T)*a
pridej 1]1(g, 1) — 1h(A)|h(x)1{p,1) do R

3) pro kazdé ¢ € W pridej 1|1{(q, 1) — 1]1(¢,2) do R

4) pro kazdé (A, q,y,p) € P, kde A€ (V—-T),p,qe (W —F),yeT",
pridej 1]1{g, 2)y — 1h(A)|1(p,2) do R

5) pro kazdé (A, q,y,t) € P,kde Ae (V-T),qe (W —-F),yeT* teF,
pridej 1|1{(g, 2)y — h(A)lef do R

6) pridej do R pravidla 0|0f — elef a 1|1f — elef

Tim je konstrukce automatu M kompletni. Analogicky piredchozimu ditkazu zaved me nésledujici
notaci. Je-li aktudlni stav automatu tvaru (g, 1), fikdme, ze M je v médu generovdni nontermindli.
Podobneé je-li aktudlni stav automatu tvaru (g, 2), fikdme, ze M je v médu ctend termindli, g €
(W —F).

Hlavni myslenka. M simuluje derivace v levé rozsitené frontové gramatice G' a kéduje symboly
z (V —T) na svém zasobniku pomoci bindrnich fetézcu. V prvni ¢ésti predpokladejme, ze aktudlni
vétnd forma v G je w#Avp, kde w,v € (V —=T)*, A€ (V-T)ap e (W — F). Odpovidajici
konfigurace M ma potom tvar

Lh(w)h(w)h(A)h(v)1{p, 1)w,
kde w € T*. Necht (A, p,z,q) € P, kde x € (V — T)*. Potom,
wH#Avp = wAH#vrq

v G. V tomto piipadé musi byt M v médu generovani nontermindlu a odpovidajici pravidlo pro
simulaci uvedené derivace automatem M je podle bodu 2 konstrukce

11(p, 1) — TR(A)h(2)1(q, 1) € R.
Pomoci tohoto pravidla M piejde do nové konfigurace, kterda ma tvar

1R(A)h(w)h(w)h(A)h(v)h(z)1{g, 1)w.
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Vsimnéme si, ze A je zakédovan pomoci h a vysledny bindrni fetézec je vlozen zleva na zdsobnik.
Déle je pomoci h zakédovéan fetézec x a vysledek je vlozen na zasobnik zprava.

Nyni predpokladejme, ze w# Avup je aktudlni vétnd forma v G a (A, p,y,q) € P je pouzité
pravidlo, kde u,y € T*, A€ (V —=T), v € (V —T)*. Pak

wH# Avup = wAHFvuyq
v (G. Podle bodu 4 konstrukce je odpovidajici pravidlo automatu tvaru
11(p,2)y — 1h(A4)[1(g,2) € R

a M provadi prechod

1h(w)h(w)h(A)h(v)1{p, 2y = Th(A)h(w)h(w)h(A)h(v)1{g, 2)«’,

kde w’' € T*. Poznamenejme, Ze v tomto piipadé musi byt M v mdédu ¢teni terminalu. V tomto
kroku je zakédovan pouze symbol A a vysledny fetézec reprezentovany pomoci h(A) je vlozen
zleva na zasobnik.

Jinymi slovy, kazdé A € (V —T), které je generovéano za symbolem # v G je vlozeno jako h(A)
zprava na zasobnik. Pripomenme, Zze vSechny tyto symboly jsou v kazdé uspésné derivaci pozdéji
v G presunuty pred symbol #. To je duvod, pro¢ M vklada jejich kodové fetézce tvorené symboly
0 a 1 zleva na zasobnik. Na zavér je vyprazdnénim zdsobniku pomoci pravidel zkonstruovanych
v bodu 6 provedena kontrola korektnosti celé simulace. [ |

Pr.: Priklad je analogicky predchozimu prikladu. Jediny rozdil je v tom, Ze jsou na zdsobniku
vsechny symboly kodovdny bindrnimi tetézci.
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Kapitola 3

Vertikalni kontext v obecnych
gramatikach

Bézné gramatiky Chomského hierarchie generuji jednotlivé véty jazyka posloupnosti ptimych deri-
vaci, kdy je v kazdém takovémto derivacnim kroku aplikovano nékteré z prepisovacich pravidel na
aktualni vétnou formu. Tato aplikace neni omezena zadnymi dalsimi podminkami s vyjimkou kon-
textu (urcitého podretézce aktudlni vétné formy), ktery musi byt nalezen v aktudlni vétné forme.
Tento kontext muzeme nazyvat horizontélni. Je zfejmé (a vyplyva to jiz z definice Chomského
gramatik), ze nutnou podminkou pro aplikaci konkrétniho prepisovaciho pravidla na aktudlni
vétnou formu je vyskyt takového podretézce v této vétné formé, ktery se shoduje s levou stranou
aplikovaného prepisovaciho pravidla.

3.1 Novy pohled na deriva¢ni proces

V této sekci zavedeme zcela novy pristup k derivacnimu procesu. Uvazujme gramatiku
G=((V,T,PS)

v Kurodové normalni formé a libovolnou derivaci délky n tvaru

Y1 = Y2 = = Yn,

kde y; = S a y, € L(G) pro néjaké n > 1 v G. Kazda takovéto derivace muze byt vyjadiena jako

S = r11 T2 ... Tim
= T21 T29 e Tom,
= Tp1 Tpa ..  Tpm,

kde m > 1, z;; € V¥, zaZio .. . Tiy =43, 1 <1<, 1 < 5 <m.

Protoze budeme z tohoto tvaru vychazet v dalsim vykladu, definujme si zde proto vSechny
nezbytné pojmy, které budeme v této souvislosti dale pouzivat.

Kazdy fetézec z;; € V* nazveme segmentem. Pokud je navic dany segment tvofen pouze

termindlnimi symboly, nazveme jej termindlnim segmentem (napr. Tn1, Tpa, ..., Tnm € TF). Sloup-
cem nazveme kazdy vektor segmentu tvaru (zi;,Taj,...,%ni). Necht libovolny sloupec tohoto
tvaru spliuje x1;, = €,%9; = €,...,%5-1; = € a |Tg;| = 1,|xps1y] > 1.0, zs] > 1, kde

1 <k <naux, € N. Potom se x; nazyvd hlava. Pomyslny prostor mezi dvéma sousednimi
sloupci nazveme hranici. Necht ddle xA a By jsou dva sousedni segmenty. Pokud existuje v G
derivace tABy = xCDy pomoci néjakého pravidla tvaru AB — CD € P, kde x,y € V*,
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A,B,C,D € (V —T), iikdme, ze G prepisuje ©ABy (nebo jen A a B) na hranici kontextovym
zpusobem. Derivaci tohoto druhu nazveme strucné kontextovou derivaci na hranici.

Nyni zavedeme urc¢ita vertikdlni omezeni do derivacniho procesu a budeme zkoumat jejich dopad
na generativni schopnosti gramatik v Kurodové normalni formé. Vychazejme z dtive zavedenych
pojmu a zaved me omezeni na maximalni pocet kontextovych derivaci na jedné hranici kladnou
konec¢nou konstantou [. Dale predpokladejme, Zze maximalni mozna délka kazdého segmentu je k
symbolu. Od této chvile se tedy budeme divat na jeden derivaéni krok v kontextu celé posloupnosti
predchozich vétnych forem.

Protoze toto vSsechno budeme zkoumat v obecné gramatice s vyuzitim Kurodovy normalni
formy, je zfejmé, ze dale zvysit jeji silu jiz nebude mozné. Vysledek naseho vyzkumu popisuje
nasledujici véta.

Veéta 3.1 Jazyk L je regularni, kdyz a jen kdyz existuje konstanta £ > 1 a gramatika
G=(V,T,P,S)

v Kurodové normélni formé takova, ze L = L(G) a G generuje kazdou vétu z € L(G) derivaci
tvaru

S = r11 T12 ... Tim
= X9 T2 e Tom
= Tpl Tpo e Trnms

kde n,m >1, a

Lozl <k, 1<i<n, 1<j<m

2. pro kazdé h = 2,...,m existuje x,,, € VT takové, Ze pro vsechna ¢ = 1,....h a 0o =
h+1,...,mjexe =c¢
3. pro kazdé d = 1,...,m — 1 existuje nejvyse [ podretézcu tvaru T.q.qi1, kde 1 < ¢ < n

takovych, ze x.4Tcq+1 je prepsdno na hranici kontextovym zpusobem (.4 a Zeqr1 jsou dva
sousedni segmenty)

Dukaz
Smér jen kdyZ je trividlni. Zbyva proto dokazat smér kdyz. Uvazujme tedy libovolnou gramatiku
G=(V,T,P,S)

v Kurodové normélni formeé, ktera spliuje podminky dané vyse uvedenou vétou a definujme P =

{AB — CD|AB — CD € P}.

Konstrukce. Zkonstruujme rozsiteny konecny automat

M - (Q?T’ R? 87 {f})
aplikaci néasledujicich pravidel.
o Q={ftU{(Au,av)|(Auav)#f, Ae N,acV* |a| <k, uve Pig, |ul,|v] <}

e s= (S ¢¢¢)
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e Mnozina R = R[N U RCSI U RCSQ U R[ U RHEAD U RF je zkonstruovana néasledovneé:
I pro kazdé x € T*, kde |z| < k, ptidej do Ry pravidla tvaru
(X u,e,e)x — (X, u,z,¢)

IT pro kazdé a € T U {e} a pravidlo A — a € P, kde 1 < |aaf| < k, piidej do Ry
pravidla tvaru (X, u, aaf,v) — (X, u, «Af,v)

III pro kazdé AB — CD € P ptide;j:
(a) (X,u,aC,v) — (X,u,aA,vAB — CD) do Rcg:
(b) (X,AB — CDu,Dp,v) — (X,u, BG,v) do Rcgs
(¢) (X,u,aCDB,v) — (X,u,aABfS,v) do Ry

IV pro kazdé A — BC € P pridej:
(a) (X,u,aBCB,v) — (X, u,aAB,v) do Ry
(b) (A, e, B,v) — (C,v,e,e) do Rygap

V pro kazdé A € N, piidej (A,¢e,A,e) — f do Rp

Tim je konstrukce hotova. Nyni je tfeba dokdzat rovnost obou jazyku L(G) = L(M).

Hlavni myslenka. Popisme neformalné jednotlivé komponenty stavu automatu.

1. Prvni komponenta ptredstavuje hlavu aktualniho sloupce.
2. Ve druhé komponenté je zaznamenavana posloupnost kontextovych pravidel tvaru
AB — CD,
které byly aplikovany na pravé strané hranice v predchozim sloupci.

3. Ve tfeti komponenté je zaznamendn aktualni segment a simulovany redukce jak uvnitf
sloupce, tak na jeho hranicich.

4. Ve c¢tvrté komponenté jsou ulozena postupné vSechna kontextova pravidla, ktera byla apli-
kovana na pravé hranici aktudlniho sloupce. Pomoci pravidel zkonstruovanych v bodu IVb
je tento obsah pti vytvareni nové hlavy presunut do druhé komponenty.

Automat M postupné nacitd fetézce o maximdlni délce k symbolu (termindlni segmenty). Po
nacteni kazdého terminalniho segmentu simuluje jak redukce uvnitt sloupce, tak i redukce na
hranicich, kde mohla byt aplikovana pravidla z G kontextovym zpusobem. Pfitom jsou redukce
na pravé hranici sloupce zaznamenavany ve ¢tvrté komponenté stavu automatu. Pred nactenim
dalsiho termindlniho segmentu je zaznamenany ftetézec presunut do druhé komponenty stavu
a v nasledujicim sloupci je provedena kontrola, pti jejimz tispésném dokonceni dojde k vyprazdnéni
druhé komponenty stavu automatu. Po ispésné redukei aktualniho sloupce je ustavena nova hlava
a nacten dalsi terminalni segment. Pokud je vstupni fetézec zcela precten, jsou provedeny vsechny
zbylé redukce a prvni a tfeti komponenta stavu automatu jsou si rovny, M piechazi do koncového
stavu a vstupni fetézec je prijat. n

Pr.: Stejné jako v predchozich dukazech si uvedeme i zde prakticky priklad, na kterém bude vidét
princip c¢innosti konecného automatu prijgimajicitho jazyk definovany gramatikou s vertikdlnimsi
omezenimi danymi veétou 3.1. UvazZujme tedy gramatiku v Kurodové normdlni forme

G=(V,T,P A),
kde:
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d V:{A7B7O7D7E7G7H’P7Q7b7g7p7q}

o T'=1{b,9,p,q}

o P={

BC,
DE,
GH,
HG,
PQ,
b,

g,
p7

q

E

G

QuvamzzmoQae

L

}

e startovaci symbol gramatiky je A € (V —T)

Ddle wvazugme nasledujici derivaci v této gramatice, kterd generuje vétu bgpq.

A

= BC [A — BC|
= BDE [C — DE]
= BGH [DE — GH]
= BGHG [H — HG]
= bGHG [B— 1]

= bgHG G — ¢

= bgPQ [HG — PQ)
= bgpQ [P —p]

= bgpq @ — ¢

Omezme maximdlni $irku sloupce na k = 2 a mazimalni pocet kontextovych derivaci na hranici
na l =1 a zkonstruujme konecny automat

= (Q7T7 Rv <A7€’575>7 {f})a

ktery simuluje derivace v gramatice G. Vzhledem k vysoké sloZitosti konstrukce takovéhoto konecné-
ho automatu a vzhledem k neumérné velkému poctu prechodovych pravidel a stavi, které jsou kon-
strukci generovdny, uvedeme pouze nezbytné nutné stavy a prechodovd pravidla pro nds priklad. U
kazdého prechodového pravidla navic uvedeme ¢islo bodu konstrukce, podle kterého bylo vytvoreno,
a odpovidajici prepisovaci pravidlo z G.

.« Q=

(A e e €), (A e,b,e), (A, e, B,¢),

(C,e,¢e,¢e), (C,e,g,¢), (C,e,Ge),
(C,e,D,DE — GH), (E,DE — GH,¢,¢), (E,DE — GH,pq,¢),
(E,DE — GH,pQ,¢), (E,DE — GH,PQ,¢), (E DE — GH, HG,¢),
(E,DE — GH,H,e), (E e E,¢), f, .

}

e R obsahuje (mimo dalsich zde neuvedenych) tato pravidla:
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Oznacent Pravidlo Odp. prav. z G

I-1 (Aye,e,e)b — (A, g,b,e) —

II-1 (A e,b,e) — (A, e, B,¢) B —b
IVb-1 (A, e, B,e) — (C,e,e€) A — BC
[-2 (Ce,e,e)g — (C,e,9,¢) —

I1-2 (C,e,g,¢) — (C,e,G,¢) G—yg
IIla (C,e,G,e) — (C,e,D,DE — GH) DE — GH
IVb-2 (C,e,D,DE — GH) — (B,DE — GH,e,¢) C — DE
I-3 (E,DE — GH,e,e)pq — (E,DE — GH,pq,e) —

11-3 (E,DE — GH,pq,e) — (E,DE — GH,pQ,s) Q —gq

11-4 (B,DE — GH,pQ,s) — (E,DE — GH,PQ,s) P —p

Ilc (E,DE — GH,PQ,s) — (E,DE — GH,HG,s) HG — PQ
IVa (E,DE — GH,HG,s) — (BE,DE —GH,H,e) H — HG
IIIb (E.DE — GH.H,e) — (. E,e) DE — GH
Y (B,e, E,e) ot —

Oznacovdni jednotlivijch pirechodovijch pravidel je provedeno podle ndsledujict konvence. Rim-
ska ¢dst popr. rimskd c¢dst spolecné s pismenem oznacuje konkrétni bod konstrukce, ve kterém
jsou pravidla tohoto tvaru konstruovdana. Arabskd éislice (pokud je wvedena) rozliSuje vice
pravidel zkonstruovanych v tomtéz bodu konstrukce.

Nyni mdme zkonstruovany konecnyj automat a muzeme si tedy uvést posloupnost prechodu, kterou
je prijat retézec bgpq. Jednotlivé kroky strucnée okomentujeme.

(A, e,€,€)bgpq

(A,e,b,€)gpq I-1 nacteni b ze vstupni pasky (1. term. segment)
(A e, B,e)gpq II-1  redukce podle B — b

(C,e,e,e)gpq IVb-1  ustaveni nové hlavy podle A — BC
(Ce,q,e)pq I-2 nacteni g ze vstupni pdsky

(Cye,G 5>pq I1-2 redukce podle G — g

(Cye,D,DE — GH)pq Illa  wviz Komentdr 1 niZe

(E,DE — GH, e,e)pg IVb-2 ustaveni nové hlavy podle C — DE
(E,DE — GH,pq,c) I-3 nacteni pq ze vstupni pdsky

(E,DE — GH,pQ,s) 11-3 redukce podle Q) — q

(E,DE — GH,PQ,e) 114 redukce podle P — p

(E,DE — GH,HG,¢) Illc redukce podle HG — PQ uvniti sloupce (!)
(E,DE — GH,H, <€> IVa redukce podle H — HG uwvniti* sloupce (!)
(E,e,E,¢€) IIIb  viz Komentdr 2 niZe

f V vz Komentar 3 nize

T T T T T T T T T TTTTT

Komentdr 1: simulace pruni édsti aplikace kontextového pravidla DE — GH (redukce G na D)
a uloZent tohoto pravidla do cturté komponenty stavu automatu

Komentdr 2: simulace druhé édsti aplikace kontextového pravidla DE — GH (redukce H na E
a zdroven i kontrola odebranim tohoto pravidla z pocdtku retézce ve druhé komponenté stavu)

Komentdr 3: prechod do koncového stavu a uspésny konec simulace (prijeti retézce)

V wvedeném prikladu byla simulovdna derivace z gramatiky G, kterd byla tvorena tremi sloupci.
Pront resp. druhy sloupec vznikl nactenim termindlniho segmentu b resp. g. Treti sloupec vznikl

20



nactenim posledniho termindlniho segmentu pq. Zde je potreba zduraznit, Ze je cely proces nede-
terministicky. Pokud by v nékteré z konfiguraci nebylo aplikovatelné Zadné prechodové pravidlo,
celd simulace by byla zablokovdna a vstupni Tetézec by nebyl prijat. Prijimdni jazyka generovaného
gramatikou G by pak bylo zajisténo jinym automatem, s jinym pocétem a Sitemi sloupci, pripadné
horni hranici poctu aplikact kontextoviych pravidel na hranici. Jedinou podminkou je, Ze maximalni
sire sloupct a mazximdlni pocet aplikacti kontextovych pravidel na hranici musi byt konecné.
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Kapitola 4

Bezkontextové gramatiky nad volnymi
grupami s redukovanym poctem
nonterminalu

V této kapitole budeme studovat dalsi novy model pro popis formélnich jazyku, ktery je zalozeny
na bezkontextovych gramatikach. Ukazeme, ze velmi jednoduchou a ptirozenou modifikaci bezkon-
textové gramatiky lze vyrazné zvysit jeji vyjadiovaci schopnosti. Jak jiz nazev kapitoly napovida,
tyto gramatiky maji rovnéz omezen pocet nonterminalnich symbolti—pfresnéji feceno, bude jich
pravé osm.

Poznamenejme, Ze bezkontextové gramatiky nad volnymi grupami jsou rovnéz studovany v [3]
a v [1], kde je popisovana jejich neredukovand varianta. Kromé toho je vsak ukdzéno, ze podobny
pristup je aplikovatelny i v piipadé EOL gramatik, které pracuji na rozdil od béznych bezkontex-
tovych gramatik paralelné.

Jiz v kapitole 3.1 jsme definovali gramatiky Chomského hierarchie a relaci ptimé derivace
v téchto gramatikach. Prestoze se bezkontextova gramatika nad volnou grupou témér nelisi od
bézné bezkontextové gramatiky, uvedeme si zde jeji iplnou definici véetné definic dalsich souvi-
sejicich pojmu.

4.1 Zakladni definice

Definice 4.1 — bezkontextova gramatika nad volnou grupou s redukovanym poctem
nontermindali Bezkontextovd gramatika nad volnou grupou s redukovanym poctem nontermindli
(dale jen CF°R gramatika podle anglického oznaceni context-free—reduced, kde ° vyjadiuje skutec-
nost, ze je gramatika definovana nad volnou grupou) je ¢tvefice

G:(MT7PJS)7

kde

V' je konecna abeceda nazyvana jako uplnd abeceda gramatiky G

T C V je abeceda termindlnich symbolu

N=V-T=1{5,5,0,0,1,1,2,2} je abeceda nonterminélnich symbolii

P je konecna mnozina ptepisovacich pravidel tvaru

A— a,
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kde A € N a a € V° (ptipomenme, Ze V° je volnd grupa generovana abecedou V' a operaci
konkatenace)

e S € N je startovaci symbol

Protoze tato gramatika definuje véty jazyka systematickou aplikaci jednotlivych prepisovacich
pravidel, definujme si zde jeji relaci piimé derivace a derivace.

Definice 4.2 — pfima derivace Necht G = (V, T, P, S) je CF°R gramatika a necht \, u € V°
jsou tetézce takové, ze

A= aAp

p=ayp.
Jestlize A — v € P, pak mezi fetézci A a p plati relace o = nazvana primd derivace, pisSeme

A o= ,LL[A—)’)/]

nebo struénéji A o= p a tikdme, ze p lze ptimo derivovat z A v G.

Definice 4.3 — derivace Necht G = (V,T, P, S) je CF°R gramatika.
1. pro kazdé u € V° plati u o= ule| (identita)
2. necht ug,...,u, € V°, pron >1awu;_1 o= wp;], kde p; € P proi=1,2,... n, tedy
Uy 0= U [p1] 0= ug[pa] o= ... o= u,[py;
tuto posloupnost ptimych derivaci v G nazyvame derivaci délky n a piSeme

ug 0=" Up[p1D2 - - - Dl
nebo struénéji ug o=" u,,

Relace o=" predstavuje n—tou mocninu relace o=-. Za tohoto predpokladu potom definujeme
relace o=7, pokud n > 1 a o="*, pokud n > 0, které reprezentuji tranzitivni uzdver a reflexivni
a tranzitivni uzaver relace o= v tomto poradi.

Definice 4.4 — vétnd forma, véta Necht G = (V, T, P, S) je CF°R gramatika. Plati-li v G
derivace
S o=" «

pro néjaké o € V°, nazyva se a vétnou formou. Pokud o € T, nazyva se véta.

Definice 4.5 — jazyk generovany CF°R gramatikou Necht G = (V,T,P,S) je CF°R
gramatika. Jazyk L(G)° generovany touto gramatikou je definovan jako

L(G)° ={w € T°|S o=" w}.

Srovname-li tyto definice s definicemi 3.1 a 3.2 z kapitoly 3.1.1 a s definicemi z kapitoly 3.1.2,
najdeme pouze dvé odlisnosti od béznych bezkontextovych gramatik. Tou prvni a zcela zdsadni
je skutecnost, ze jsou veskeré derivace v CF°R gramatice definovany nad volnou grupou V°
generovanou abecedou V' misto nad volnym monoidem V*. Druha odlisnost je pouze formélniho
razu. Abychom zduraznili, Ze je derivace provddéna nad volnou grupou, znac¢ime relaci piimé
derivace, derivaci délky n, tranzitivni uzaver ralace primé derivace a reflexivni a tranzitivni uzaver
relace primé derivace postupné symboly o=, o=", o=71 a o=*.
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4.2 Vyjadrovaci sila

Jesté nez prejdeme k hlavnimu dikazu demonstrujicimu vyjadiovaci schopnosti CF°R gramatik,
je nutné uvést nasledujici pomocnou vétu, na niz se budeme v dalsim dukazu odvolavat.

Lemma 4.1 Pro kazdou gramatiku H = (V,T, P, S) typu 0 existuje ekvivalentni gramatika
G = (Vg, T, Pg, S) typu 0 takové, ze kazdé pravidlo v P ma jeden z nésledujicich tvaru:

1. AB— CD,kde A#C

2. A— BC,kde A+ B

3. A—zx
Pritom Vg = No UT, A,B,C,D € Ng ax € TU{e}.
Diikaz

Necht H = (V,T, P,S) je gramatika, N = V — T. Bez ztrdty obecnosti predpokladejme, ze H je
v Kurodové normélni formé. Definujme gramatiku G = (V, T, Pg, S), Vo = NoUT, kde Ng a Pg
jsou zkonstruovany nasledovné:

a) pritad Ng = N a pridej viechna pravidla z P, kterd spliuji body 1 az 3, do Pg
b) pro kazdé AB — AD € P, ptidej AB — A'D', D’ — AD do Pz a A', D' to Ng, kde A’

a D’ jsou dva nové nonterminaly

¢) pro kazdé A — AB € P, ptidej A — A'B', B’ — AB do Pg a A", B’ do Ng, kde A" a B’

jsou dva nové nonterminaly
Formalni dukaz, ze H a GG jsou ekvivalentni je jednoduchy a ponechdme jej na Ctenéfi. [

Nyni jiz muzeme uvést vétu tykajici se vyjadifovacich schopnosti CF°R. gramatik, jejiz dukaz
zaroven predstavuje hlavni vysledek této kapitoly.

Véta 4.2 CF°R=RE
Dukaz

Necht G = (V, T, P, S) je gramatika typu 0, N = V — T Bez ztrdty obecnosti predpoklddejme, Ze
G splnuje Lemmat 1 a Je tedy zaroven i v Kurodové normélni formeé.

Konstrukce. Zkonstruujme CF°R gramatiku
I'= (VFv T7 PFa SF)7

kde o
Nr = VF - T - {SF,SF,O,G, 1,T,2,§}.

Pro dalsi dukaz tise predpokladame, ze abeceda terminalt T' gramatiky I' obsahuje ke kazdému
termindlnimu symbolu i jeho inverzni variantu, kterd je vynucena volnou grupou. Presto ji budeme
déle znacit symbolem 7. Cimz zéroven zdtraznime, 7ze jazyk generovany gramatikou I' je definovan
nad symboly stejné abecedy jako je tomu u gramatiky G.
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Definujme nyni injektivni zobrazeni

g: N —{0,1}"
a
h:N — {0,1}*"
takova, ze
h(A) = g(A)rev(g(A4)),
kde A€ N a

n = [logy(card(N))].
Poznamenejme, Ze inverzni symboly k 0,1,2 € Np jsou 0,1,2 € Ny v tomto poiadi. Jestlize
h(A) =ay...apay...a1,
a; €{0,1} proi=1,2,...,n, n > 1, pak
hA) =ay...ana, ... a.
Mnozina prepisovacich pravidel Pr je zkonstruovana nasledovné:
I. pridej Sp — h(S)2 do Pr
I1. pro kazdé AB — CD € P piidej 2 — h(B)2h(A)22h(C)2h(D)2 do Pr
I1I. pro kazdé A — BC € P piidej 2 — h(A)22h(B)2h(C)2 do Pr
IV. pro kazdé A — x € P piidej 2 — h(A)z do Pp

Zde plati, ze A, B,C,D € N a x € T'U {e}. Konstrukce gramatiky I" je nyni kompletni.

Hlavni myslenka. T binarnim zpusobem koéduje nontermindly z G a simuluje aplikace bezkontex-
tovych pravidel tvaru A — BC z G (viz I1I) tak, ze ptepisuje symbol 2, ktery nésleduje h(A), na
h(A)22h(B)2h(C)2. Visledkem tohoto kroku je podietézec h(A)h(A) vygenerovany v nové vétné
formé. Tento (korektni) tvar je vymazan redukei volné grupy. Jakykoliv jiny tvar—to jest odlisny
od tvaru h(A)h(A)—nemuze byt timto zpiisobem eliminovan, takze nenf mozné vygenerovat plat-
nou vétu jazyka. I' simuluje analogicky aplikace pravidel tvaru A — z z bodu IV. Podobnym
zpusobem jsou v I' simulovény i aplikace pravidel tvaru AB — CD (viz II). V tomto pfipadé
je vsak prepsan symbol 2, ktery nasleduje podietézec h(A)2h(B), na fetézec zacinajici inverznim
bindrnim kédem obou piepisovanych nontermindlt h(B)2h(A). [ |

Pr.: Stejné jako v predchozich dikazech si i zde uvedeme pred rigordznim dikazem konkrétni
priklad. Jako vijchozi gramatiku pro konstrukci CF° R gramatiky uvaZujme gramatiku

G=(V,T,PS)
v Kurodové normdlni forme, kde
o V={BCGPQ RS XY Zxyz}
o I'={x,y,z2}
o P={
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S — XP, P—-YZ, S — XQ, Q@ — GR,
R — BZ, GB—SB, ZB—(CZ, CZ — BZ,
YB—-YY, X —uz, Y -y, 4 —z

}

e startovaci symbol gramatiky je S
Tato gramatika je 7iZ v Kurodové normdlni formé a generuje zndmyj jazyk x'y'z*, kde i > 1, ktery
nent bezkontextovy. Snadno ovérime, Ze G rovnéz splnuje podminky dané Lemmatem 4.1.
Nyni zkonstruujeme CF° R gramatiku

I'= (W, T, Pr,Sr).
Uplnd abeceda této gramatiky je tvorena mnozinou
Vi = {Sr, 5r,0,0,1,1,2,2,2,y, 2,7,%,Z}.
MnoZina nontermindlnich symboli gramatiky ' je pak definovdana jako
Nr =V —T = {Sr, Sr,0,0,1,1,2,2}.

Délku bindrnich kodovych slov pro jednotlivé nontermindlni symboly puvodni gramatiky vypocitame
podle vztahu
n = [logy(card(V —T))] = [logy(10)] = 4

Zobrazeni g : N — {0,1} definugme v ndsledugici tabulce.

g(B) = 0001 g(C) = 0010
¢(G) = 0011 g(P) = 0100
9(Q) = o101 g(R) = 0110
g(S) = o111 g(X) = 1000
g(Y) = 1001 g(Z) = 1010

Zobrazeni h : N — {0,1}*" ¢ h: N — {0,1}?" jiZ definuji samotnd kédovd slova pro jednotlivé
nontermindlni symboly z gramatiky G a jejich inverzni varianty a jsou uvedena v dalsi tabulce.

h(B) = 00011000 h(B) = 00011000
h(C) = 00100100 n(C) = 00100100
h(G) = 00111100 h(G) = 00111100
h(P) = 01000010 h(P) = 01000010
h(Q) = 01011010 h(Q) = 01011010
h(R) = 01100110 h(R) = 01100110
h(S) = 01111110 R(S) = OII11110
h(X) = 10000001 R(X) = 10000001
(YY) = 10011001 7(Y) = 10011001
h(Z) = 10100101 n(Z) = 710100101

V tuto chvili mdme jiZ pripraveno vse potrebné k tomu, abychom mohli zkonstruovat jednotliva
prepisovaci pravidla gramatiky I'. Jejich konstrukce je prehledné uvedena v ndsledujici tabulce.
Vyznam hodnot ve sloupci Oznacent je takovy, Ze timska cast uddva cislo kroku konstrukce
a pismeno rozlisuje dané pravidlo v rdmci jednoho bodu konstrukce. Ve sloupci Odp. pravidlo
z G je wvedeno puvodni prepisovaci pravidlo z gramatiky G, podle kterého bylo dané bezkontextové
pravidlo pro gramatiku I' zkonstruovdno. Pro vétsi prehlednost budeme v jednotlivych zkonstruo-
vanych prepisovacich pravidlech uvddét oddélovaci nontermindl 2 tucnym pismem.
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Oznaceni Pravidlo Odp. pravidlo z G

Ia Sr — 011111102 —

Ila 2 — 0001100020011110022011111102000110002 GB — SB
ITb 2 — 0001100021010010122001001002101001012 7B — CZ
Ilc 2 — 1010010120010010022000110002101001012 CZ — BZ
IId 2 — 0001100021001100122100110012100110012 YB—YY
[1Ta 2 — (0111111022100000012010000102 S — XP
I1Tb 2 — 0100001022100110012101001012 P—-YZ
[MIc 2 — (0111111022100000012010110102 S — XQ
I11d 2 — 0101101022001111002011001102 Q — GR
ITTe 2 — (110011022000110002101001012 R — BZ
IVa 2 — 10000001z X -z
IVb 2 — 10011001y Y —vy
Ve 2 — 10100101z Z —z

Vynegerujme nyni vétu xxyyzz. Ndsledujici posloupnost predstavuje derivaci této véty v puvodni
gramatice G.

S

= XQ S — XQ)
~ XGR (Q — GR]
—~ XGBZ  [R— BZ]
~ XSBZ (GB — SB
=~ XXPBZ [S— XP]
~ XXYZBZ [P—YZ]
~ XXYCZZ [ZB— CZ]
—~ XXYBZZ [CZ — BZ]
~ XXYYZZ [YB—YY]
= xXYYZZ [X — 1]

= xxYYZZ [X — 1]

= xaxyYZZ Y — vy

= xaxyylZz Y — vy

= zayyzZ [Z — 2]

=  zayyzz [Z — 2]

Nyni vygenerujeme stejnou vétu drive zkonstruovanou CF°R gramatikou I'. Vpravo od kazdé
vétné formy uwvedeme bud oznaceni prepisovaciho pravidla, pomoct kterého byla dand vétnd forma
vygenerovana, nebo “redukce”, pokud byla vetnd forma ziskdna z predchozi vétné formy redukct
inverznich podretézei s vyuZitim vlastnosti volné grupy.
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Sr

= 011111102 Ia

= 011111100111111022100000012010110102 ITIc

= 100000012010110102 redukce

= 100000012010110100101101022001111002011001102 I11d

= 100000012001111002011001102 redukce

= 100000012001111002011001100110011022000110002101001012 ITTe

= 100000012001111002000110002101001012 redukce

= 100000012001111002000110000001100020011110022011111102
000110002101001012 Ila

= 100000012011111102000110002101001012 redukce

= 100000012011111100111111022100000012010000102000110002
101001012 [Ta

= 100000012100000012010000102000110002101001012 redukce

= 100000012100000012010000100100001022100110012101001012
000110002101001012 I1Tb

= 100000012100000012100110012101001012000110002101001012 redukce

= 100000012100000012100110012101001012000110000001100021010010122
001001002101001012101001012 ITb

= 100000012100000012100110012001001002101001012101001012 redukce

= 100000012100000012100110012001001002101001011010010120010010022
000110002101001012101001012 jite

= 100000012100000012100110012000110002101001012101001012 redukce

= 100000012100000012100110012000110000001100021001100122100110012
100110012101001012101001012 I1d

= 100000012100000012100110012100110012101001012101001012 redukce

= 10000001100000012100000012100110012100110012101001012101001012  IVa

= x100000012100110012100110012101001012101001012 redukce

= x10000001100000012100110012100110012101001012101001012 IVa

= 22100110012100110012101001012101001012 redukce

= 2x21001100110011001y100110012101001012101001012 IVb

= 2x2y100110012101001012101001012 redukce

= xxyl1001100110011001y101001012101001012 IVb

= xxyyl101001012101001012 redukce

= 2xyyl0100101101001012101001012 IVe

= zwyyz101001012 redukce

= xzyyz1010010110100101% IVe

=  TIYYzZ redukce

Vyse uvedena derivace je na proni pohled mnohem sloZitéjsi. Prehlednost ubira zejména kodovdni
nontermindlnich symboli bindrnimi tetézci. Vzhledem k tomu, Ze kaZdy nontermindlni symbol
z puvodni gramatiky G je v I' reprezentovdn bindrnim tetézcem o délce osm symbolu, zvysuje se
vyraznym zpusobem 1 prostorovd slozitost. Nesporné vsak je, Ze derivace byla provedena pouze
s vyuzitim bezkontextovych pravidel. DileZitou roli v jejich aplikaci hraje volbd sprdvného symbolu
2, ktery md byt prepsdn. Jediné tak je zajisténa korektni redukce vzniklyjch inverznich podretézcii.
Pokud by byl pro prepis zvolen nespravny symbol, vznikly inverzni podretézec by nemohl byt redukct
zcela odstranén a z takto ziskané véetné formy by 712 nebylo mozné vygenerovat platnou vétu jazyka.
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Kapitola 5

Moznosti praktického uplatnéni
studovanych modela

Prestoze patii studovand témata spise do teoretické oblasti, zkusme se v této kapitole zamyslet
nad piipadnymi moznostmi praktického uplatnéni predstavenych formalnich modeli. Kazdému
takovému uplatnéni vsak musi nutné predchazet vyzkum tykajici se nalezeni vhodné oblasti pro
uplatnéni a pouzitého ptistupu pro praktické nasazeni. Berme tedy tuto kapitolu pouze jako nacrt
moznych aplikaci a inspiraci pro dalsi vyzkum.

Studované forméalni modely muzeme podle zjisténych vyjadfrovacich schopnosti rozdélit do dvou
skupin. Prvni skupinu budou tvofit oboustranné zasobnikové automaty a bezkontextové grama-
tiky nad volnymi grupami s redukovanym poctem nonterminali, které generuji t¥idu rekurzivné
vycislitelnych jazykiu. Ve druhé skupiné budou vertikalné omezené gramatiky, jejichz generativni
sila pokryva pouze tfidu reguldarnich jazyku.

Oblast teoretické informatiky a formalnich jazyku poskytuje silny matematicky zéklad pro obor
prekladacu. Jako prvni se tedy nabizi uplatnéni pravé v prekladacich. Bezkontextové gramatiky
nad volnymi grupami s redukovanym poc¢tem nonterminali mohou byt pouzity jako prostiedek
pro syntaktickou analyzu shora dolu, kdy postupujeme od startovacitho nonterminalu a snazime se
najit zpusob (potradi a mista aplikaci jednotlivych prepisovacich pravidel) vedouci k vygenerovani
pozadované véty jazyka. Velkou vyhodou téchto gramatik je skutecnost, ze obsahuji pouze bez-
kontextova prepisovaci pravidla. Bindrni zakédovani jednotlivych nonterminalnich symboli navic
poskytuje moznost vyuzit nejnizsi jednotky pro zobrazeni v poéitacich—bity—a tim redukovat
pamétovou narocnost pro uchovani jednotlivych vétnych forem. Nevyhodou je zde nedeterminis-
ticky pristup. Konstrukce syntaktického analyzatoru by mohla byt proto nejprve zameérena na
takové jazyky, které je mozné generovat deterministicky. S tim vSak souvisi nalezeni algoritmu,
ktery by urcoval aplikovatelné prepisovaci pravidlo a soucasné i pozici nonterminalniho symbolu
v aktudlni vétné formeé, ktery by byl timto pravidlem prepsan a jehoz prepisem by nedoslo k za-
blokovani derivace z duvodu nemoznosti redukce vzniklych inverznich podretézcu. Takovyto al-
goritmus by musel byt zaloZen na priichodu celou vétnou formou, nebot kazdé bindrni kédové
slovo jednoho nonterminalniho symbolu v puvodni gramatice je od ostatnich oddéleno symbolem
2, ktery jako jediny muze byt ve vétné formé prepsan. Pocet kédovych slov ve vétné formé je tedy
shodny s poctem téchto dvojek, které mohou byt prepsany a tudiz v kazdém derivacnim kroku
je minimélné prave tolik moznosti aplikace libovolného prepisovaciho pravidla. Vétsina aplikaci
vSsak neméd smysl pravé z duvodu nemoznosti nasledné redukce vzniklych inverznich podretézcu.
Otazkou vsak zustava, zda tento algoritmus svoji ¢asovou slozitosti nezatizi cely syntakticky ana-
lyzator nad pfijatelnou mez.

Uplatnéni téchto gramatik vsak nemusi byt pouze v teorii formalnich jazykl, nebo v oblasti
prekladact. Cilem nemusi byt ani generovani konkrétniho jazyka. V nékterych piipadech muze
byt zadouci provadét prostou simulaci vyvoje nebo rustu organismu, krystalii, a podobné. V che-
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mii by mohlo byt prinosné pouzit tyto gramatiky pro simulaci ruznych chemickych reakci na
urovni molekul ptripadné sloucenin vzajemné se ovliviujicich. Inverzni vlastnost volné grupy by
zde zajistovala napf. neutralizaéni reakei dvou latek, k jejichz spojeni by v dané struktuie doslo.
Vzhledem k zakonu zachovani energie vSak neni mozné, aby dva prvky zcela vymizely jako je tomu
v nasich gramatikach. Muzeme vsak uvazovat, ze se napt. kapalné skupenstvi urc¢itého prvku méni
na plynné, piipadné vznika jinad forma energie, jako je napt. teplo. Zména tohoto skupenstvi by
byla simulovana pravé redukci na trovni volné grupy tak, ze nové skupenstvi nebo vzniklé teplo
by v dalsi ¢asti simulace jiz nebylo uvazovano. Konkrétni reprezentace takovychto experimentu
by vsak jiz zélezela na chemicich, ktefi by mohli tyto gramatiky pfizpusobit svym pozadavkum.

Dalsi formalni model—oboustranné zasobnikové automaty a jejich varianta s redukovanym
poctem zasobnikovych symboli—by mohly nalézt uplatnéni pro syntakticky analyzator zdola na-
horu. Podobné jako v predchozim pripadé by i zde mohlo byt vyuziti binarnich kédu jednotlivych
symbolu na zasobniku sméfovano na co nejvétsi tsporu paméti vyuzitim bitové reprezentace ob-
sahu zasobniku. V tomto pripadé by bylo jednodussi omezit se pouze na deterministické vari-
anty automati. Otazkou zustava, jak by byla timto omezenim zménéna vyjadiovaci sila. Je vsak
nadéje, ze uplatnéni oboustrannych zasobnikovych automatu pro syntaktickou analyzu muze zvysit
schopnosti analyzatoru postaveného na bézném zasobnikovém automatu. Pro zjisténi konkrétnich
vlastnosti vSak bude nutny dalsi vyzkum, ktery jiz presahuje moznosti této prace.

Nyni se zkusme zamyslet nad moznostmi praktického uplatnéni posledniho formalniho modelu
shopnosti ze vSech modelu studovanych v této praci. Jak bylo dokazéano, sila gramatik omezenych
popsanym vertikalnim zpusobem byla radikalné snizena az na troven regularnich jazyku. Prin-
cip ¢innosti téchto gramatik je vSak ve srovnani s ostatnimi modely se stejnymi vyjadrovacimi
schopnostmi (regularni gramatiky, koneéné automaty) pomérné slozity a pro praktické uplatnéni
zdanlivé nepouzitelny. Vzhledem k tomu, zZe jsme presné urcili vyjadiovaci schopnosti grama-
tik omezenych timto zpusobem, muzeme je pouzit pro dokazovani vlastnosti jinych jazyku. Pokud
bychom pro dany jazyk zkonstruovali gramatiku v Kurodové normalni formé s témito vlastnostmi,
zaroven tim dokazeme, ze je uvedeny jazyk reguldrni. To muze byt vyhodné zejména tam, kde je
dany jazyk natolik slozity, ze by piima konstrukce konec¢ného automatu ptipadné regularni gra-
matiky byla neimérné narocné. Sestrojenim vertikalné omezené gramatiky v Kurodové norméalni
formé dokazeme, ze je dany jazyk skutecné regularni a podle uvedené konstrukce muzeme zkon-
struovat i koneény automat, ktery jej prijima.

Poznamenejme, Ze vysSe uvedené skutecnosti predstavuji velmi hrubé nacrty moznych prak-
tickych aplikaci. Nesmime vsak zapomenout, ze k jejich realizaci muze vést dalsi naro¢ny vyzkum.
Uvedené napady vsak mohou poslouzit jako vhodna inspirace pro dalsi badéani.
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Kapitola 6
Zaveér

V soucasné teorii formélnich jazyku existuje nes¢etné mnozstvi ruznych formalnich modela pro
popis jazyku. Nékteré jsou staré nékolik desitek let a staly se jiz jakymisi zdkladnimi modely pro
popis zejména programovacich jazyku. 7 téchto modelu vsak stéle jesté vznikaji dalsi ruzné vari-
anty, které zavadéji urcité dalsi prvky do téchto modelu, pripadné je ruznymi zpusoby modifikuji.
Vétsina téchto modifikaci je motivovana zvySenim vyjadiovaci sily puvodniho modelu.

My na tento trend céstecné navazujeme a predstavujeme dalsi nové modely, které jsou modi-
fikaci nékterych modelt stavajicich. Shrime proto na zavér hlavni vysledky této prace, pokusme
se nastinit nékteré dalsi sméry vyzkumu v této oblasti a rovnéz i moznosti praktického uplatnéni.

6.1 Oboustranné zasobnikové automaty

Bézny zasobnikovy automat jsme rozsitili o moznost odebirat a vkladat symboly z obou jeho
stran. Zasobnik byl timto zménén na oboustrannou frontu, ke které vsak pristupujeme specifickym
zpusobem v tom smyslu, ze v kazdém kroku pracujeme soucasné s obéma jejimi konci. Tim jsme do
jisté miry rozsifili pamétové schopnosti bézného zasobnikového automatu. Jak jsme se jiz zminili
diive, ma tento pristup nékolik vyhod. Zejména je to celistvost takto definovaného zasobniku. To
nam otevira moznost definovat zasobnik napt. nad volnou grupou a tim vyuzit zejména vlastnosti
inverznich prvku. Dalsi vyhodou je to, ze muzeme takovyto zasobnik jednoduse transformovat na
(jednostrannou) frontu (pouhym omezenim tvaru prechodovych pravidel). Vhodnym kédovanim
zasobnikovych symboli je pak mozné redukovat zdsobnikovou abecedu na pouhé ¢tyii symboly
a tim ¢astecné snizit i pocet prechodovych pravidel. Dukazy tykajici se této problematiky potvrzuji,
ze automaty tohoto typu maji stejné vyjadiovaci schopnosti jako méa Turingtv stroj. Jinymi slovy,
jsou schopny definovat celou tiidu rekurzivné vycislitelnych jazyku. Kromé toho ptijimaji kazdou
vétu jazyka s jedinou obratkou zasobniku.

6.2 Vertikalni kontext v obecnych gramatikach

V Chomského gramatikéch je kazdy derivaéni krok provadén pouze s ohledem na kontext v aktualni
vétné formé. My zavadime zcela novy pohled na derivaéni proces jako celek, kdy sledujeme kromé
bézného kontextu v jediné vétné formé (nazvéme jej horizontélni) i kontext mezi diive vygene-
rovanymi vétnymi formami—jakysi vertikalni kontext. V tomto smyslu zavadime ur¢itda omezeni
na bézné gramatiky v Kurodové normalni formé a studujeme vliv pouzitych omezeni na genera-
tivni schopnosti téchto gramatik. S ohledem na omezeni maximélni sitky segmentu a maximalniho
poctu kontextovych derivaci na hranici jsme vytvorili novy formalni model zalozeny na obecnych
gramatikach v Kurodové normalni forme.
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Dokazali jsme, ze takovato omezeni degraduji gramatiky v Kurodové normalni formé az na
uroven regularnich jazyku, tedy na samé dno Chomského hierarchie.

Zkusme nyni naznacit nékteré dalsi mozné sméry vyzkumu vertikalniho kontextu v obecnych
gramatikach. Soucasti studia vertikdlné omezenych gramatik bylo i studium dalsiho typu ver-
tikalniho omezeni, které vsak, jak se na samém konci ukazalo, nevedlo k pozadovanému cili. Jako
vychozi byly opét pouzity gramatiky v Kurodové normalni formé. Maximalni sitka sloupce byla
taktéz omezena stejnym zptisobem jak bylo popsédno v kapitole 5. Zadnym zptsobem vsak ne-
byl omezen pocet aplikaci jednotlivych kontextovych prepisovacich pravidel na hranicich sloupcu.
Misto toho bylo omezeno jejich poradi tak, ze vSechny aplikace kontextovych pirepisovacich pravi-
del na hranici ¢ musely byt provedeny dfive nez kontextové aplikace na hranici7—1 pro¢ = 2,3, ....
Puvodni domnénka byla ta, ze takto omezené gramatiky generuji nekonecnou hierarchii jazyku,
jejiz jednotlivé c¢ésti jsou dany praveé poctem sloupcu, ktery je obsazen v kazdé derivaci. Jako
prostiedek pro dokazani této skutecnosti byly zvoleny tzv. zasobnikové automaty s moznosti re-
verzace zasobniku popsané v [0] a [13]. Pfestoze byl vytvoten algoritmus konstrukce zdsobnikového
automatu tohoto typu pro danou gramatiku, dalsi diukaz jiz nevedl k potvrzeni domnénky. Jako
otevieny problém zde proto formulujme myslenku, ze gramatiky v Kurodové normélni formé ome-
zené timto nebo podobnym vertikalnim zpusobem pravdépodobné mohou generovat nekone¢nou
hierarchii jazyku shodnou s hierarchii jazyku generovanou zasobnikovymi automaty s moznosti
reverzace zasobniku.

6.3 Bezkontextové gramatiky nad volnymi grupami s re-
dukovanym poctem nonterminala

Hlavni modifikace v tomto pripadé spocivala v zavedeni relace piimé derivace nad volnymi gru-
pami misto nad volnymi monoidy, jak byvéa obvyklé. Klicovou ilohu v celém deriva¢nim pro-
cesu hraji inverzni symboly volné grupy, které umoznuji implicitni vymazavani z vétnych forem
bez pouziti kontextovych prepisovacich pravidel. Pomoci vhodné konstrukce gramatiky tim od-
padad nutnost pouziti vymazavacich kontextovych ptepisovacich pravidel tvaru AB — ¢, které
jsou jinak nezbytné. Podobnym ndmétem se zabyvaji i autofi [9] nebo [5]. V jejich publikacich
vsak pro zachovani sily na drovni rekurzivné vyéislitelnych jazyku musi vyuzit i tato kontextova
prepisovaci pravidla. Jejich hlavni cil je spise orientovan na redukci nonterminalnich symbolu
jednodussich—mnapf. jiz zminénymi vymazéavacimi.

My jsme vsak v naSich gramatikach dosahli obojiho. Nejen Ze jsme vhodnym kédovanim zre-
dukovali potifebny pocet nonterminalnich symbolu, ale dosdhli jsme i uplného odstranéni kon-
textovych prepisovacich pravidel. Kazdy rekurzivné vycislitelny jazyk tedy muze byt generovan
bezkontextovou gramatikou, jejiz derivace jsou definovany nad volnou grupou generovanou jeji
uplnou abecedou, kterd obsahuje pravé osm nonterminalu.
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