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Abstrakt

Tato disertac¢ni prace se vénuje alternativnimu pohledu na preklad prekladu. Se-
stava z teoretické a praktické casti. V teoretické ¢asti jsou diskutovany dva formélni
modely souvisejici s prekladaci. Konkrétné se jedna o sebereprodukujici zasobnikové
prevodniky a omezené dvouzasobnikové automaty. Sebereprodukujici zasobnikové
prevodniky predstavuji zcela novy formalni model schopny pfijimat i generovat ce-
lou t¥idu rekurzivné spocetnych jazykt. Studium dvouzasobnikovych automati je
soustfedéno na ptipad, kdy je na bézny dvouzasobnikovy automat kladena pod-
minka, aby rozdil délek mezi jeho zasobniky v pribéhu vypoctu neprekrocil jistou
hodnotu k. Pii splnéni této podminky klesne sila dvouzasobnikovych automatt na
silu ekvivalentni sile béznych zasobnikovych automati.

uziti optimalizaci v kompilatorech. Optimaliza¢ni technika ptivodné navrzenad pro
paralelizujici kompilatory je pouzita v sekvenénim kompilatoru. Diky tomu je nutné
provést jisté zmény v generatoru vnitiniho kédu a predevsim vypracovat novy zpt-
sob pridélovani registrii. Reseni zajimavych oblasti této problematiky véetné popisu

pouzitych algoritmii je soucasti praktické casti této prace.
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Cast I

Uvod a definice



Kapitola 1
Uvod

V zivoté se setkavame s riiznymi problémy spadajicimi do riznych oblasti. Vsechny
problémy maji jeden spolecny rys. Kazdy z nich 1ze popsat né¢jakym jazykem. Neé-
které problémy lze popsat prirozenym jazykem, jiné i jazykem mnohem jednodussim,
snadno formalné popsatelnym. Pokud se ndm dany problém podafi popsat forméalnim
jazykem, je mozné pro jeho feseni pouzit rtizné algoritmické prostiedky ¢i presnéji
formalni modely.

Formalnich modelt byla vytvorena celad fada a lisi se rozsahem problémii, které
dokazi popsat. Rozsah problémii, jez 1ze danym formalnim modelem popsat pfesné
odpovida tomu, s jakou tfidou jazykit dany model pracuje. Nejmocnéjsi t¥idu for-
malnich jazykd tvori takzvané rekurzivné spocetné jazyky. Tuto tridu jazyka lze
pfijimat pomoci Turingova stroje. Zadny jiny algoritmicky pracujici prostfedek neni
schopen jeho silu presahnout. Vétsina prakticky pouzivanych formalnich modeli ma
vsak podstatné nizsi silu. Je to dano tim, Ze obtiZznost navrhu a vytvoreni potieb-
ného modelu znac¢né roste spolu se tfidou jazykt, kterou je tento model schopen
definovat.

V praxi se tak casto setkavame s modely schopnymi definovat tfidu bezkontex-
tovych jazyki podle Chomského klasifikace. Nékdy je tato sila vice nez dostacujici.
Jako priklad mizeme uvést lexikalni analyzu programovaciho jazyka, kdy obvykle
vysta¢ime s regularnimi jazyky. O néco obtiznéjsi situace nastava, pokud chceme
popsat syntaxi tohoto jazyka. Tento problém je obvykle Fesitelny v ramci bezkon-

textovych jazyki. Chceme-li ale obsahnout i aspekty jako jsou definice diive dekla-
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rovanych proménnych, dostavame se do oblasti kontextovych jazyka a tudiz tento
problém nelze Tesit zadnym modelem definujicim t¥idu bezkontextovych jazyk.

Protoze tvorba modelu schopného zvladnout tyto kontextové zavislosti je velmi
obtizna, resi se tento problém v praxi pouzitim slabsiho modelu a kontextové za-
vislosti se fesi externé jinym (opét pomérné slabym) formalnim modelem. Tento
zptsob jisté neni zcela idealni, proto se neustale objevuji snahy o modifikaci soucas-
nych formalnich modeli tak, aby ztstala zachovana jejich jednoduchost a soucasné
vzrostla jejich sila, v idedlnim pripadé az na silu Turingova stroje. Dvéma riznymi
modely, které pri zachovani jednoduché vnitini struktury dokazi definovat celou
tfidu rekurzivné spocetnych jazyki, se zabyva druhd cast této prace.

Prvnim z téchto modelu je sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik. Tento mo-
del vznikl velmi malou modifikaci bézného zasobnikového pievodniku. Prakticky
témér nemeéni jeho vnitini strukturu, zato velmi vyrazné zvysuje jeho silu — az na
uroven Turingova stroje.

Ne vzdy vsak plati, Ze model s jednoduchou vnitini strukturou lze pokazdé jed-
noduse navrhnout tak, aby prijimal, generoval, ¢i prekladal pozadovany jazyk. Byva
obvyklé, ze se vzrustajici slozitosti pozadovaného jazyka netimérné stoupa rozsahlost
tohoto modelu ¢i slozitost jeho specifikace. Pomineme-li nyni slozitost specifikace a
budeme predpokladat, ze dokdzeme jisty model specifikovat tak, aby dokazal zpra-
covavat potifebny jazyk, stdle nam zustava jesté jeden problém. A tim je casova,
piipadné prostorova, naro¢nost vypoétu. Casto se tedy objevuji snahy nékteré mo-
dely rtiznym zpusobem omezovat tak, aby v pribéhu vypoctu neustale spliovaly
jisté pozadavky.

Jeden takovy pozadavek polozime na druhy formalni model diskutovany v druhé
¢asti prace. Timto modelem jsou dvouzasobnikové automaty. Jedna se opét o velmi
silny model se silou Turingova stroje. Nas bude zajimat, co se stane s jeho silou,
pokud budeme pozadovat, aby v pribéhu celého vypoctu nepresahl rozdil délek jeho
zasobnikt jistou hodnotu.
prechazi od formalnich modelt souvisejicich s prekladaci k jejich praktickému vyu-
ziti, tedy ke skutec¢né implementaci kompilatoru. Ukazeme si zde nékteré alternativni
pristupy k optimalizaci a jejich vyuziti v jednoduchém kompiladtoru. Budeme se zaby-

vat pouzitim optimaliza¢ni metody ptvodné navrzené pro paralelizujici kompilatory
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v bézném jednoduchém sekvencnim kompilatoru. Nejdiive si priblizime princip ¢in-
nosti této metody a poté si popiSeme zptisob generovani vnitiniho kédu v tomto
kompilatoru. Protoze generovany kod nespliuje podminky nutné pro moznost dé-
leni na zakladni bloky, budeme se nakonec vénovat i dvéma moznym zptsobtim
feSeni problému spojenych s pfidélovanim registri v tomto kompilatoru. Oba po-
psané zpusoby byly zaroven implementovany a jako dvé samostatné verze prekladace

jsou prilozeny na doprovodném CD.



Kapitola 2
Definice

Formalni modely pro popis jazykt lze zhruba rozdélit na dvé zakladni oblasti, a to
na modely generujici jazyky a na modely akceptujici jazyky. Co se tyce vyjadiovaci
schopnosti, jsou obé tyto skupiny rovnocenné. Piikladem formalniho modelu pat-
fictho do skupiny generativnich modeldt mohou byt gramatiky, které svoji ¢innost
obvykle zac¢inaji ve vychozim bodé (obvykle nazyvaném startovaci nonterminal) a
postupnou aplikaci pfepisovacich pravidel generuji fetézec daného jazyka. Svoji ¢in-
nost kond¢i vétsinou v okamziku, kdy jiz zadny symbol vygenerované véty nelze dale
prepisovat.

Typickym zastupcem modelt pro akceptovani jazykt jsou automaty. Narozdil od
gramatik, automaty svoji ¢innost zac¢inaji s jiz existujicim retézcem na vstupni pésce,
postupné jej nacitaji a na zakladé tspésnosti ¢i netispésnosti nacitani rozhodnou
o prislusnosti ¢i neprislusnosti tohoto fetézce do daného jazyka.

Pro vétsinu téchto modelt je typické, ze kazda gramatika ¢i automat definuji
pravé jeden jazyk. Za jistych okolnosti je vSsak mozné oba modely doplnit o moznost
generovani druhého, takzvaného vystupniho, jazyka a tim vytvorit model pro popis
vztahu mezi jazyky, tedy pro popis prekladu.

Nejpouzivanéjsim a ziejmé nejpropracovanéjSim modelem pro popis piekladu
jsou v soucasné dobé prekladové gramatiky. Jedné se o dvé spojené, vétsinou bez-
kontextové, gramatiky, pficemz jedna gramatika generuje vstupni jazyk a druha
gramatika generuje vystupni jazyk. Ekvivalentnim modelem k piekladové grama-
tice je prevodnik. Pfevodnik si mizeme pfedstavit jako automat, ktery je rozsiren

o schopnost zapisu na vystupni pasku. Zatimco automaty specifikuji pouze jazyk,
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prevodniky, stejné jako prekladové gramatiky, specifikuji preklad — tedy dva ja-
zyky a jednozna¢ny vztah mezi nimi. V praxi se nejcastéji pouzivaji prevodniky
kone¢né a zasobnikové. Konecné prevodniky jsou ekvivalentni k regularnim piekla-
dovym gramatikdm a zasobnikové jsou ekvivalentni k bezkontextovym piekladovym
gramatikdm. Predevsim zasobnikové prevodniky maji obrovsky vyznam v kompila-
torech, kde témeér vzdy tvori zaklad syntaktického analyzatoru.

V kapitolach 3 a 4 se budeme zabyvat zasobnikovymi automaty a zasobnikovymi
prevodniky a zejména nékterymi jejich modifikovanymi verzemi. Vétsina modifikaci
formalnich systémil je motivovana snahou co nejvice rozsitit oblast jazyki, které je
tento formalni model schopen definovat pti souc¢asném zachovani prijatelné slozitosti
modifikovaného modelu. Nejinak je tomu i u modifikaci, kterym se budeme vénovat

v téchto kapitolach.

2.1 Pomocné definice

Predpokladé se, ze ¢tenar této prace se orientuje v teoretické informatice a jsou
mu znama zakladni fakta z oblasti formalnich jazykd a castecné téz prekladu a
kompilatord. Nicméné si nyni pro iplnost uvedeme nékolik definic zdkladnich pojmu
pouzivanych v této praci. Podrobnéjsi vyklad rtiznych pojmii souvisejicich s touto
oblasti 1ze nalézt napiiklad v [7, 8, 10, 11, 13, 16, 20, 27, 28, 29, 30, 5, 4, 9, 12, 6].

Definice 2.1. Necht @) je mnozina, potom Card(Q) oznacuje kardinalitu (pocet

prvkil) mnozZiny Q).

Definice 2.2. Necht V je abeceda, potom zapis V* reprezentuje volny monoid ge-

nerovany V nad operaci konkatenace. Nulovy prvek V* budeme oznacovat jako €.
Jednotlivé prvky mnoziny V* budeme déle nazyvat fetézce nad abecedou V.

Definice 2.3. Necht V' = V* — {¢}, potom V7 je volné pologrupa generovana V'

nad operaci konkatenace.

Definice 2.4. Necht w € V* je Fetézec, potom zéapisy |w|, pfipadné Len(w), ozna-
¢uji délku tohoto Fetézce. Pro kazdé i € {0,1,..., |w|} oznacuje Suffirx(w,q) sufix

fetézce w délky i a analogicky Prefiz(w, i) oznacuje prefix fetézce w délky i.
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Definice 2.5. Necht m,n jsou libovoln4 celd ¢isla. Funkce Min(m,n) je definovana

takto: Je-li m < n, potom Min(m,n) = m, je-li m > n, potom Min(m,n) = n.

Definice 2.6. Necht m,n jsou libovolna cela ¢isla. Funkce Max(m,n) je definovana

takto: Je-li m < n, potom Maz(m,n) = n, je-li m > n, potom Maz(m,n) =m.

2.2 Automaty

Tato kapitola podava kratky prehled zakladnich definic z oblasti kone¢nych a za-
sobnikovych automatt jako teoreticky zaklad pro dalsi kapitoly prace. Podrobnéjsi

rozbor této rozsahlé problematiky lze najit napfiklad v [20].

2.2.1 Konecné automaty

Konec¢né automaty definuji tfidu regularnich jazykt. Koneény automat je formalni
model sestavajici z kone¢ného stavového Fizeni a vstupni pasky se ¢teci hlavou. Auto-
mat zacind zpracovani vstupniho fetézce v pocatecni konfiguraci, kdy se ¢teci hlava
nachazi na poc¢atku vstupni pasky a stavové fizeni je v poc¢atecnim stavu. Automat
postupné ¢te symboly ze vstupni pasky a méni sviij stav. V piipadé tispésného pre-
¢teni vstupniho Fetézce ukondi svoji ¢innost v koncové konfiguraci, kdy vnitini stav

patii do mnoziny koncovych stavi.

Definice 2.7 (Koneény automat). Koneény automat je pétice
M = (Q7Z>Raq0>F)

kde

@ je kone¢na mnozina stavi,

Y} je konecna vstupni abeceda,

qo € Q je pocatecni stav,

F C @ je mnozina koncovych stavi,

R je kone¢nd mnozina pravidel tvaru pa — ¢, kde p,q € Q a a € (X U {e}).
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Definice 2.8 (Konfigurace kone¢ného automatu). Necht M = (Q, %, R, qo, F)

je kone¢ny automat. Potom konfigurace M je fetézec qx, kde ¢ € ), x € X*.

Definice 2.9 (Relace prechodu koneéného automatu). Necht M =
(Q, %, R, qo, F') je koneény automat a paz, gx jsou dvé konfigurace M, kde p,q €
Q;aeX; xe¥Xar=pa— q,r € R jepravidlo. Potom M provede prechod z kon-
figurace paz do konfigurace gz podle pravidla r, coz zapiSeme jako pax = gz [r].
Tento zapis mizeme za predpokladu, Ze tim nevznikne nejednoznacnost, zkratit na
paxr = qx. Relaci = mlzeme ve standardnim vyznamu rozsitit na =", kde n > 0.
Potom na zdkladé =" definujeme relace =" jako tranzitivni a =* jako tranzitivni

a reflexivni uzaveér relace =.

Definice 2.10 (Jazyk prijimany koneénym automatem). Jazyk pfijimany ko-
neénym automatem M oznacujeme L(M) a je definovan L(M) = {x € ¥* | goz =*
ar; qr € F}.

2.2.2 Zasobnikové automaty

Radu problémt neni mozné definovat, piipadné popsat, pomoci regularnich jazyki.
jsou jazyky bezkontextové. Tyto jazyky jsou definovany bezkontextovymi grama-
tikami ¢i zasobnikovymi automaty. Zasobnikovy automat, podobné jako koneény
automat, obsahuje konec¢né stavové fizeni a vstupni pasku se ¢teci hlavou, ale oproti
konecnému automatu je rozsifen o zasobnik. Zasobnikovy automat zac¢ind zpraco-
vani vstupniho Tetézce v pocatecéni konfiguraci, kdy se Cteci hlava nachazi na za-
¢atku vstupni pasky, stavové Tfizeni je v pocatecnim stavu a na vrcholu zasobniku
se nachazi pocatecni symbol. Automat postupné ¢te symboly ze vstupni péasky a
méni svilj vnitini stav a vrchol zasobniku. Uspésné piijeti vstupniho Fetézce je in-
dikovéano bud ptrechodem stavového fizeni do koncového stavu nebo vyprazdnénim
zasobniku pfipadné prechodem do koncového stavu pfi soucasném vyprazdnéni za-
sobniku. Vsechny t¥i uvedené zptsoby ukonceni ¢innosti jsou ekvivalentni, co se
tyce sily automatu. Dilkaz ekvivalence zptsobti ukonceni je pomérné jednoduchy,

presahuje vsak ramec tohoto iivodu do problematiky.

10
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Definice 2.11 (Zasobnikovy automat). Zisobnikovy automat je sedmice
M = (Q727F7R7S7q07F)
kde

e () je konecna mnozina stavi,

Y je konecna vstupni abeceda,

I' je konecna zasobnikova abeceda,

S je pocatecni symbol zasobniku,

go € @ je pocatecni stav,

F C @ je mnozina koncovych stavi,

R je konecna mnozina pravidel tvaru upa — vq, kde u € I', v € T, p,q € Q
aa€ (XU{e}).

Definice 2.12 (Konfigurace zasobnikového automatu). Necht M =
(Q,X,T,R, S, q, F) je zasobnikovy automat. Potom konfigurace M je fetézec zqa,
kde z € I™; g€ Q a a € X7 .

Definice 2.13 (Relace prechodu zésobnikového automatu). Necht M =
(Q, X, T, R, S, q, F) je zasobnikovy automat a wvpar a uwqz jsou dvé konfigurace
M, kde u e T; v,w € T*; p,g € Q; a € ¥, v € ¥ ar =vpa — wq, r € R
je pravidlo. Potom M provede prechod z konfigurace uvpazr do konfigurace uwqx
podle pravidla r, coZ zapiSeme jako wvpar = uwqz [r]. Tento zapis mizeme za
predpokladu, Ze tim nevznikne nejednoznacnost, zkratit na wvpar = uwqx. Relaci
= muzeme ve standardnim vyznamu rozsitit na =", kde n > 0. Potom na zakladé
=" definujeme relace =T jako tranzitivni a =* jako tranzitivni a reflexivni uzévér

relace =.

Definice 2.14 (Jazyk pfFijimany zasobnikovym automatem). Necht M =
(Q,%,T,R, S, q, F) je zdsobnikovy automat. Jazyk piijimany M oznac¢ujeme L(M)
a je definovan L(M) = {x € ¥* | Sqox =" vqr; v € I'*; qr € F} pro automat
ukoncujici prechodem do koncového stavu, L(M) = {z € ¥* | Sqoz =* ¢q; q € Q}

11
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pro automat ukonéujici vyprazdnénim zasobniku a L(M) = {x € ¥* | Sqoz =*
qr; qr € F'} pro automat ukoncujici pfechodem do koncového stavu se souc¢asnym

vyprazdnénim zasobniku.

2.3 Prevodniky

Tato kapitola, podobné jako predchozi, podava kratky prehled zakladnich definic
z oblasti konecnych a zasobnikovyjch prevodniki jako teoreticky zaklad pro dalsi
kapitoly prace. Podrobnéjsi rozbor této rozsahlé problematiky lze najit naptiklad
v [20].

2.3.1 Konec¢né prevodniky

Pokud kone¢ny automat rozsitfime o moznost zapisu fetézce na vystupni pasku pti
kazdém prechodu, ziskame koneény prevodnik. Konec¢ny prevodnik, podobné jako
kone¢ny automat, za¢ina zpracovani vstupniho fetézce v pocateéni konfiguraci, kdy
se Cteci a zapisova hlava nachézeji na pocatcich pasek a stavové Tizeni je v poca-
teCnim stavu. Prevodnik postupné ¢te symboly ze vstupni pasky, méni sviij stav
a zapisuje Tetézce na vystupni pasku. Po tspésném prekladu ukoné¢i svoji ¢innost
po precteni celé vstupni pasky prechodem do koncové konfigurace, kdy vnitini stav
patii do mnoziny koncovych stavii. Vystupni paska poté obsahuje preklad vstupniho

fetézce.

Definice 2.15 (Koneény pievodnik). Konecny pievodnik je Sestice
M=(Q,%,A R, q,F)

kde

e () je koneCna mnozina stavi,

Y je konecna vstupni abeceda,

A je kone¢na vystupni abeceda,

qo € Q je pocatecni stav,

F C @ je mnozina koncovych stavi,

12
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e R je konetnd mnozina pravidel tvaru pa — gb, kde p,q € Q, a € (X U {e}) a
be A*.

Definice 2.16 (Konfigurace kone¢ného prevodniku). Necht M =
(Q, X, A, R, qo, F') je koneény pfevodnik a § ¢ (XUA) je specialni oddélovaci symbol.
Potom konfigurace M je fetézec qa$z, kde ¢ € QQ, a € ¥* a x € A*.

Definice 2.17 (Relace prechodu kone¢ného pievodniku). Necht M =
(Q,X,A, R, qo, F') je konecny prevodnik a paz$z, qz$zb jsou dvé konfigurace M,
kde p,q € Q; a € X; x € ¥, be A; z€ A" ar =pa — gb, r € R je pravidlo.
Potom M provede piechod z konfigurace pax$z do konfigurace ¢z$2zb podle pravidla
r, coz zapiSeme jako paxr$z = qx$zb [r]. Tento zapis miuzeme za predpokladu, ze
tim nevznikne nejednoznacnost, zkratit na par$z = gx$zb. Relaci = miZeme ve
standardnim vyznamu rozsitit na =", kde n > 0. Potom na zakladé =" definujeme

relace =7 jako tranzitivni a =* jako tranzitivni a reflexivni uzévér relace =.

Definice 2.18 (Vstupni a vystupni jazyk koneéného pievodniku). Vstupni
jazyk konecného prevodniku M oznacujeme jako L;(M) a je definovan L;(M) =
{r € 2% | qz$ =" qr8y; qr € F; y € A*}.

Vystupni jazyk kone¢ného prevodniku M oznacujeme jako L,(M) a je definovan
Lo(M) ={y e A" | qx$ =" qrdy; qr € F'; v € £*}.

Definice 2.19 (Preklad definovany konec¢nym prevodnikem). Pieklad defino-
vany konecnym prevodnikem M oznacujeme 7(M) a je definovan 7(M) = {(z,y) | = €

¥y € A% qor$ =" qrSy; qr € F'}.

2.3.2 Zasobnikové prevodniky

Podobné, jako v pripadé konec¢nych prevodnikii, 1ze o moznost zapisu na vystupni
pasku rozsitit i zasobnikovy automat. Ziskame tak zasobnikovy prevodnik. Podobné
jako zasobnikovy automat, i zdsobnikovy pfevodnik zac¢ina zpracovani vstupniho fe-
tézce v pocatecni konfiguraci, kdy se ¢teci a zapisova hlava nachézeji na pocatcich
pasek, stavové Tizeni je v pocatecnim stavu a na vrcholu zasobniku se nachazi poca-
tecni symbol. Pfevodnik postupné ¢te symboly ze vstupni pasky, méni svij vnitini

stav a vrchol zasobniku a soucasné zapisuje fetézce na vystupni pasku. Pri tspésném
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prekladu ukoncéi svoji ¢innost po precteni celé vstupni pasky bud prechodem stavo-
vého tizeni do koncového stavu nebo vyprazdnénim zasobniku pfipadné prechodem
do koncového stavu pfi soucasném vyprazdnéni zasobniku. Vystupni paska poté ob-
sahuje preklad vstupniho fetézce. VSechny tfi uvedené zptlisoby ukonceni ¢innosti

jsou opét ekvivalentni, co se tyce sily prevodniku.

Definice 2.20 (Zasobnikovy pifevodnik). Zasobnikovy pfevodnik je osmice
M = (Q727P7A7R757QO7F)
kde

e () je konecna mnozina stavi,

Y} je konecné vstupni abeceda,

I' je konecna zasobnikova abeceda,

A je kone¢na vystupni abeceda,

S je pocatecni symbol zasobniku,

qo € Q je pocatecni stav,

F C @ je mnozina koncovych stavi,

R je konecnd mnozina pravidel tvaru upa — vqgb, kde u € I', v € T, p,q €
Q, ae (ZU{e})abe A~

Definice 2.21 (Konfigurace zasobnikového prevodniku). Necht M =
(Q, X, T,A R, S, q, F) je zasobnikovy prevodnik a $ ¢ (X UT' U A) je specialni od-
délovaci symbol. Potom konfigurace M je fetézec zqa$z, kde z € I'*; g € Q; a € X*
axe A"

Definice 2.22 (Relace prechodu zasobnikového pirevodniku). Necht M =
(Q,%,T,A,R, S, qo, F) je zasobnikovy prevodnik a wvpax$z a wwqx$zb jsou dvé
konfigurace M, kde u € T'; v,w € I'*; p,g € Q; a € ¥; x € ¥*; be A; 2z € A* a
r = vpa — wqb, r € R je pravidlo. Potom M provede prechod z konfigurace uvpax$z

do konfigurace uwqx$zb podle pravidla r, coz zapiSeme jako uvvpazr$z = uwqr$zb [r].
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Tento zapis mizeme za predpokladu, ze tim nevznikne nejednoznacnost, zkratit na
uvpar$z = uwqr$zb. Relaci = mizeme ve standardnim vyznamu rozsifit na =",
kde n > 0. Potom na zdkladé =" definujeme relace =7 jako tranzitivni a =* jako

tranzitivni a reflexivni uzavér relace = .

Definice 2.23 (Vstupni a vystupni jazyk zasobnikového prevodniku).
Vstupni jazyk zasobnikového prevodniku M oznacujeme jako L;(M) a je defino-
van L;(M) = {x € 3* | Sqox$ =* vqrby; v €T*; qr € F; y € A*}.

Vystupni jazyk zasobnikového pfevodniku M oznacujeme jako L,(M) a je definovan
Loy(M) ={y € A" | Sqoz$ =" vqpdy; v € I'*; qpr € F; v € ¥*}.

Definice 2.24 (Pieklad definovany zasobnikovym prevodnikem). Pfeklad
definovany zasobnikovym pfevodnikem M oznacujeme 7(M) a je definovan 7(M) =

{(z,y) | z € &% y € A*; Sqoz$ =" vqrSy; v €T*; qr € F}

2.4 Frontové gramatiky

Frontové gramatiky byly zavedeny v roce 1983 (viz [14]) a pFedstavuji specidlni
druh bezkontextovych gramatik, které zpracovavaji symboly ze zac¢atku pracovniho
Fetézce a nové symboly generuji na jeho konec. S timto fetézcem tedy pracuji jako
s frontou. Ke své ¢innosti navic vyuzivaji i vnitini stav, ktery se v kazdém kroku
miize ménit. Na rozdil od béznych bezkontextovych gramatik jsou vsak schopny

generovat vSechny rekurzivné spocetné jazyky (viz [14]).

Definice 2.25 (Frontova gramatika). Frontova gramatika je Sestice
Q=(V,T,W,F,s,P)

kde

V' je konecna totalni abeceda,

W je konecna mnozina stavi takova, ze VN W = &,

T CV je abeceda terminalnich symboli,

F C W je mnozina koncovych stavii,
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o sc (V—-T)W —F) je pocatecni axiom a

e PC (Vx(W—=F)) x (V*x W) je koneénd mnozina ptepisovacich pravidel

takova, ze pro kazdé a € V existuje element (a,b,z,c) € P.

Definice 2.26 (Relace derivace frontové gramatiky). Nechf @ =
(V,T,W, F,s, P) je frontova gramatika a u,v € V*W jsou takové fetézce, Ze plati
u=arb;v =rzc;a € V;ryx € V¥ byc € W a (a,b,z,c) € P. Potom u pfimo
derivuje v v Q, coz zapiSeme u = v [(a,b, x,c¢)] v G nebo jednoduse, pokud tim
nevznikne nejednoznacnost, u = v. Relaci = mizZeme ve standardnim vyznamu
rozsiit na =", kde n > 0. Potom na zakladé¢ =" definujeme =7 jako tranzitivni a

=* jako tranzitivni a reflexivni uzavér relace =.

Definice 2.27 (Jazyk generovany frontovou gramatikou). Necht @ =
(V,T,W,F,s, P) je frontovd gramatika. Jazyk L((Q) generovany () je definovan
LQ)={weT*:s="wf,kde f € F}.

Jak jiz bylo feceno v tuvodu této kapitoly, frontova gramatika pracuje s jed-
nim fetézcem. V kazdém kroku podle vhodného pravidla zpracuje jeho prefix a (to
znamena, ze jej z fetézce odstrani) a vygeneruje novy sufix x, ktery vlozi na ko-
nec pracovniho retézce. Zaroven pii tom provede piechod ze stavu b do stavu c.
Derivace fetézce je ukoncena v okamziku, kdy pracovni fetézec neobsahuje zadné
nonterminalni symboly po dosazeni koncového stavu.

Frontova gramatika je formalni model, ktery se vyborné hodi pro konstrukci du-
kazi v oblasti automat® a prevodnikt. Jeji nevyhodou pro nékteré dikazy vsak je
skutecnost, ze v pribéhu derivovani fetézce nikde neuchovava zpracovanou ¢ast to-
hoto fetézce. Proto byla v ¢lanku Regulated Pushdown Automata (viz [22]) zavedena

leve rozsirend frontovd gramatika, kterd uchovava zpracovavany fetézec.

Definice 2.28 (Levé rozsifena frontova gramatika). Levé rozsifend frontova

gramatika je Sestice
Q= V. T,W,F,s,P)

kde

e V je konecna totalni abeceda,

e T CV je abeceda terminalnich symboli,
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e IV je kone¢na mnozina stavi takova, ze VNW = g,

e ' C W je mnozina koncovych stavi,

o s (V—-T)W —F) je pofatetni axiom a

e PC(Vx(W—=F))x(V*x W) je koneéna mnozina ptepisovacich pravidel.

Vsimnéme si, ze na rozdil od definice frontové gramatiky tato definice nevyza-

duje, aby pro kazdé a € V existoval element (a, b, z,c) € P.

Definice 2.29 (Relace derivace levé rozsifené frontové gramatiky). Necht
Q= (V,T,W, F, s, P) je levé rozsifena frontova gramatika a # je specialni oddélovaci
symbol takovy, ze # ¢ VUW. Necht u,v € V*{#}V*W jsou takové fetézce, Ze plati
u = wH#arb; v = warrc; a € Vi, ryx,w € V5 be € Woa (a,b,x,¢) € P, potom u
pfimo derivuje v v @, coz zapiSeme u = v [(a, b, z, ¢)] nebo jednoduse u = v. Relaci
= muzeme ve standardnim vyznamu rozsitit na =", kde n > 0. Potom na zakladé
=" definujeme =71 jako tranzitivni a =* jako tranzitivni a reflexivni uzavér relace

=.

Definice 2.30 (Jazyk generovany levé rozsifenou frontovou gramatikou).
Necht Q = (V, T, W, F s, P) je levé rozsifend frontova gramatika. Jazyk L(Q)) gene-
rovany (@ je definovan L(Q) = {v € T* : #s =* w#uvf pro néjaké w € V* a f € F'}.

Leveé rozsifené frontové gramatiky, podobné jako frontové gramatiky dokazi gene-
rovat vSechny rekurzivné spocetné jazyky (diukaz viz [22]). Této vlastnosti je vyuZito

v nékterych dilkkazech v této praci.
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Kapitola 3

Sebereprodukujici zasobnikoveé

prevodniky

3.1 Uvod do problematiky

V kapitole 2 jsme si nadefinovali kone¢né a zasobnikové automaty a prevodniky. To
jsou bézné pouzivané formalni modely pro specifikaci jazyki a prekladu. Dilezitym
faktem vsak je, ze pomoci téchto modelti nejsme schopni prijimat ¢i prekladat jazyky
lezici mimo mnozinu regularnich, pfipadné bezkontextovych, jazykt. Pro zpracovani
jazykt lezicich mimo tyto mnoziny sice mtizeme pouzit i siln€jsi formalni modely
(naptiklad Turingovy stroje), ale vytvofeni mnoziny pravidel pro specifikaci kon-
krétniho jazyka je u takovéhoto modelu obecné velmi obtizné.

Motivaci pro praci na této kapitole byla snaha o nalezeni vhodného forméalniho
modelu, ktery by dokazal pii zachovani jednoduchosti zasobnikového pirevodniku
zpracovavat i jazyky lezici mimo t¥idu bezkontextovych jazyki. Z podobné modifi-
kovanych modelt v oblasti zasobnikovych automati, jsou dobfe zndmé dvouzasob-
nikové automaty ¢i ¥izené zasobnikové automaty [22, 23]. V oblasti zasobnikovych
prevodnikt takovym modelem mohou byt napriklad sebereprodukujici zdsobnikové
prevodniky, které predstavuji pouze malou modifikaci zasobnikovych pfevodniki a
dokézi prijimat i generovat celou tiidu rekurzivné spocetnych jazykid, tedy maji silu
Turingova stroje (viz [24, 25, 19, 18]).

Sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik vychézi ze zasobnikového prevodniku

a rozsifuje jej ,,pouze“ o moznost vicenasobného prekladu vstupniho fetézce. Az na
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nékolik drobnych tprav nezasahuje do vnitini struktury zasobnikového prevodniku
a zachovava tak snadnost jeho praktické implementace.

Sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik preklada vstupni fetézec stejnym zpt-
sobem jako bézny zasobnikovy prevodnik. Preklad zac¢ina v pocatec¢ni konfiguraci,
kdy se cteci a zapisova hlava nachazeji na pocatcich pasek, stavové Tizeni je v po-
¢atecnim stavu a na vrcholu zasobniku se nachazi pocatecéni symbol. Déle pteklad
probiha obvyklym zptisobem. Pievodnik postupné ¢te symboly ze vstupni pasky,
méni svij vnitini stav a vrchol zasobniku a zapisuje symboly na vystupni pasku.

Po Gspésném prekladu vsak narozdil od zasobnikového prevodniku nemusi ukon-
¢it svoji Cinnost, ale miZze obsah vystupni pasky presunout na vstupni pasku a
znovu pokracovat v ¢innosti. Tento pfesun budeme dale nazyvat sebereprodukujici
krok. Provedeni sebereprodukujiciho kroku je podminéno tim, ze stav prevodniku
v okamziku dokonceni prekladu musi pattit do mnoziny takzvanych sebereprodukugi-
cich stavi. Dojde-1i k tispésnému zpracovani vstupniho fetézce (vyprazdnéni vstupni
pasky) a prevodnik se nenachézi v sebereprodukujicim stavu, je preklad ukoncen a

na vystupni pasce je zapsan preklad vstupniho fetézce.

Definice 3.1 (Sebereprodukujici zasobnikovy pievodnik). Sebereprodukujici

zasobnikovy prevodnik je osmice
M=(Q,T,%,Q,R,s,S,0)

kde

@ je kone¢na mnozina stavi,

I' je totalni abeceda takova, ze Q NI" = @,

> C T je vstupni abeceda,

Q C T je vystupni abeceda,

R je konecna mnozina pravidel tvaru uiqw — ugpv, kde uy, uq, w,v € I'* a

q,p € Q,

s € () je pocatecni stav,

S €T je pocatecni symbol zasobniku,
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e O C () je mnozina sebereprodukujicich stavii.

V definici Ize snadno nalézt velkou podobnost se zasobnikovymi prevodniky de-
finovanymi v kapitole 2. Jediny podstatny rozdil spociva v zavedeni mnoziny sebe-
reprodukujicich stavi, odstranéni mnoziny koncovych stavii a slouceni jednotlivych
abeced bézného zasobnikového prevodniku do jediné totalni abecedy. Jistym rozsi-
fenim je i moznost Cteni fetézce namisto jediného symbolu béhem jednoho kroku.
Jak bude ukazano pozdéji, tato zména je zavedena pouze pro zjednoduseni a zpie-
hlednéni diikazi a nema vliv na vyjadfovaci silu prevodniku.

Na obsah zasobniku béhem provadéni sebereprodukujicich krokid ¢ po dokon-
¢eni prekladu nejsou kladeny zadné specialni pozadavky a miize byt libovolny. Stejné
tak neni pozadovano ukonceni prekladu v koncovém stavu. Lze vsak dokazat, ze ke
kazdému sebereprodukujicimu zasobnikovému prevodniku lze vytvorit ekvivalentni
sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik, ktery skonci preklad pfechodem do kon-

cového stavu a/nebo vyprazdnénim zasobniku.

Véta 3.1. Necht M = (Q,T',3,Q, R, s,S,0) je sebereprodukugici zasobnikovy pre-
vodnik. Potom existuje ekvivalentni sebereprodukujici zdsobnikovy prevodnik N =

(Q,T,%,Q, R s,5,0), ktery preklad ukoncuge s vyprazdnénim zdsobniku.

Dikaz véty 3.1 (ndstin). Ptevodnik N vytvorime jako identickou kopii pfevodniku
M. Poté do mnoziny stavi R’ prevodniku N pfiddme novy stav a do mnoziny
pravidel pfidame pravidlo umoziiujici pfechod do tohoto nového stavu po dokonceni
prekladu. Nasledné priddme do mnoziny pravidel pravidla umoznujici vyprazdnéni

zasobniku v tomto novém stavu. O

Ukonceni prekladu prechodem do koncového stavu lze provést obdobné s tim, ze
je nutné modifikovat definici 3.1 pridanim mnoziny koncovych stavi a nové prida-

vany stav poté pridat do mnoziny koncovych stavii.

Definice 3.2 (Konfigurace sebereprodukujiciho zasobnikového prevod-
niku). Necht § ¢ (Q UT) je specidlni oddélovaci symbol. Konfiguraci seberepro-
dukujiciho zasobnikového prevodniku M nazveme libovolny Fetézec tvaru $zqy$z,

kde z,y,z€e ™ aqe Q.

Definice 3.3 (Krok sebereprodukujiciho zasobnikového prevodniku). Necht
M = (Q,I',%,Q,R,s,5,0) je sebereprodukujici zasobnikovy pfevodnik a ujquw —
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ugpv € R, y = Shuijquwz$t a x = $huspz$tv, kde h,ui, us, w, t,v,2 € T'*; q,p € Q.
Potom M provadi prekladovy krok z y do x v M, coz symbolicky zapiSeme y ;=
x [urqw — ugpv| nebo jednoduse y = = v M.

Pokud y = $hq$t a x = $hqt$, kde t,h € T*, ¢ € O, potom M provadi sebere-
produkugici krok z y do x v M, coz symbolicky zapiSeme y ,= x.

Budeme psat y = x, pokud vy ;= z nebo y .= x. Ve standardnim vyznamu
rozsifime = na =". Potom na zdkladé¢ =" definujeme pro n > 0 relace =" jako

tranzitivni a =* jako tranzitivni a reflexivni uzavér relace =".

Definice 3.4 (Pieklad definovany sebereprodukujicim zasobnikovym pie-
vodnikem). Necht M = (Q,T',%3,Q, R, s,S,0) je sebereprodukujici zasobnikovy
pievodnik a w,v € I'*. Potom M pieklad4 w na v, pokud $Ssw$ =* $¢$v v M. Pre-
klad definovany M ozna¢ime T'(M) a je definovan T'(M) = {(w,v) | $Ssw$ =* $¢$v,
kde w € X*; v € 0*; ¢ € Q}. Rekneme, ze Domain(T(M)) = {w | (w,z) € T(M)}
a Range(T(M)) = {x | (w,z) € T(M)}.

Béhem ptekladu miize sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik obecné provést
libovolny pocet sebereprodukujicich kroki. Velmi ¢asto nas ale bude zajimat, prede-
vsim z hlediska slozitosti a efektivity prekladu, kolik sebereprodukujicich kroki bude
béhem vypoctu maximalné provedeno. Proto zavedeme takzvany n-sebereprodukujict

zasobnikovy prevodnik, kde n bude nezaporné celé cislo.

Definice 3.5 (n-sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik). Nechf n je ne-
zaporné celé ¢islo a M = (Q,I',X,Q, R, s, S,0) je sebereprodukujici zasobnikovy
prevodnik. Pokud béhem kazdého prekladu M neprovede vice nez n sebereprodu-

kujicich krokt, potom M nazveme n-sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik.

Velmi casto néas téz bude zajimat, zda jsou dva sebereprodukujici zasobnikové

prevodniky ekvivalentni, ¢i nikoliv.

Definice 3.6 (Ekvivalence sebereprodukujicich zasobnikovych prevod-
nikt). Dva sebereprodukujici zasobnikové pfevodniky jsou ekvivalentni, pokud oba

definuji stejny preklad.

V literatuie se mizeme cCasto setkat s pozadavkem, aby zasobnikovy prevodnik

v kazdém kroku nahradil maximalné jeden symbol na vrcholu zasobniku a precetl
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maximalné jeden symbol ze vstupni pasky. Nyni si ukdzeme, ze kazdy sebereprodu-
kujici zasobnikovy pfevodnik lze prevést na ekvivalentni sebereprodukujici zasobni-

kovy pfrevodnik spliujici tento pozadavek.

Véta 3.2. Necht M = (Q,T',3,Q, R, s,S,0) je sebereprodukugici zasobnikovy pre-
vodnik. Potom ezistuje ekvivalentni sebereprodukujici zdsobnikovy prevodnik N =
(Q,T,%,Q R, s,S,0), ve kterém kazdé prekladové pravidlo uiqu — uspv € R, kde
uy, ug, w,v € a q,p € Q, spliuge |uy| <1 a|w| < 1.

Dikaz véty 3.2 (ndstin). Predpokladejme, ze pro kazdé pravidlo u;quw — uspv v M
plati |u;| > 2 nebo |w| > 2. N simuluje krok podle tohoto pravidla nasledovné.
Nejdiive pfejde do nového stavu, potom provede posloupnost |w| krokt, béhem
kterych precte symbol po symbolu fetézec w. Nyni mé pfecten cely Tetézec w a
nachézi se v novém stavu (qw). Z tohoto stavu provede sekvenci |u;| krokti, béhem
kterych vyjme ze zasobniku symbol po symbolu fetézec u;. Nyni méa fetézce u; a w
zaznamenany v novém stavu (ujqw). Poté provede krok (u;qw) — ugpv, a tim je
simulace dokoncena. N tedy pracuje stejné jako M. Detailni verze tohoto diikazu je

ponechana c¢tenari. O

Nyni si ukdzeme jednoduchy piiklad sebereprodukujiciho zasobnikového ptevod-

niku.

Piiklad 3.1. Necht M = (Q,T',3,Q, R, s,S,0) je sebereprodukujici zasobnikovy

prevodnik takovy, Ze:

d Q = {3a91,92,Q3>Q4},

e O ={q,u},

e ¥ ={a,b,c,d},
o '={Sa,b,cd},
¢« Q=0

R ={Ssz — Sxs, s— q, zSqz — Sqx, Sq — S¢S,

QT — TG, @5 — q3, Tq3 — 3T, Sq3 — q4,

Tqar — qy}, kde z € X.
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Poznamka: VSimnéme si, ze mnozina pravidel byla zkracena pouzitim zastupného
symbolu x pro vsechny prvky abecedy . Ve skutecnosti tedy musi byt pravidla
obsahujici symbol z postupné vytvorena se vSemi symboly abecedy X.

Jazyk pfijimany sebereprodukujicim zésobnikovym ptrevodnikem M je L(M) =
{yyTyly € ¥*}, pficemz y' predstavuje reverzi fetézce y. Na prvni pohled je vidét, Ze
tento jazyk neni bezkontextovy a tudiz nemuze byt prijiman béznym zasobnikovym
automatem.

Vypocet pro vstupni fetézec abed deba abed probihé takto:
$ S s abed dcbaabed $ ;=8 $ abeddcba S s abed $ = $ abed dcba S ¢ abed $ =4
$ abcdS ¢ $ abed ;= $ abcdS ¢ $ abedS , = $ abedS ¢ abedS $ , =*
$ abed S abed g3 S $ = $ abed S abed g5 $ = $ abed S q3 $ deba = $ abed q4 $ deba
= $abcqidcba$ =*$qi $

Z predchoziho prikladu je jasné patrné, ze pro nékteré jazyky lezici mimo t¥idu
bezkontextovych jazykt je pomérné snadné vytvorit specifikaci sebereprodukujiciho
zasbnikového prevodniku tak, aby tento jazyk pfijimal ¢i piekladal. Ovsem toto
neplati v obecné roviné. Kromé sebereprodukujicich zasobnikovych ptrevodniki je
v soucasné dobé k dispozici fada formalnich modeli, které dokazi definovat rizné
nadtridy bezkontextovych jazykt. Jejich praktickému rozsiteni vSak stale brani to, ze
tvirci programi, které by tyto modely mohly vyuzivat, nemaji k dispozici obecny po-
stup, jak tyto modely konstruovat. Typickym pfikladem mohou byt kompilatory. Zde
se primo nabizi vyuziti riznych modifikovanych zasobnikovych prevodniki, které
by dokazaly specifikovat alespon kontextové jazyky. Jelikoz vSak nedokazeme obec-
nym zpusobem vytvafet jejich mnoziny pravidel, jsme nuceni zdrojové texty stale
analyzovat jako véty bezkontextovych jazykd a kontextové zavislosti fesit jinymi
zpusoby, naptiklad pomoci tabulek symbold. Nalezeni vhodného obecného zpiisobu
konstrukce takovychto modeld by jisté znamenalo priilom v konstrukci nejen kom-
pilatori, ale i v fadé dalsich oblasti vyuzivajicich zpracovani alespon kontextovych

jazykit.
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3.2 Sila sebereprodukujicich zasobnikovych pre-

vodniku

V této kapitole se budeme vénovat tiidé jazykt definované sebereprodukujicimi za-
sobnikovymi pfevodniky. Postupné provedeme diikazy jejich akceptivni a generativni
sily. Oba dilkazy jsou zalozeny na vyuziti specialni verze levé rozsitené frontové gra-
matiky. Pro tplnost byl tedy do této prace zaclenén i dikaz, ze tyto gramatiky

generuji vSechny rekurzivné spocetné jazyky, i kdyz byl kompletné pfevzat z [21].

Levé rozsirena frontova gramatika pracuje ve dvou fazich. V prvni fazi gene-
ruje pouze nonterminalni symboly, takze pracovni fetézec neobsahuje zadny termi-
nalni symbol. V okamziku, kdy projde pres vyznacny stav v lemmatu 3.2 oznaceny
1, zacne generovat pouze terminélni symboly a pokracuje v derivovani az do vyge-

nerovani fetézce nad abecedou terminalnich symbolfi.

Lemma 3.1. Pro kazZdy rekurzivné spocetny jazyk L existuje levé rozsirend frontovad
gramtika Q) takovd, Ze L(Q) = L.

Diikaz lemmatu 3.1. Kazdy rekurzivné spocetny jazyk je generovan frontovou gra-
matikou (viz [14]). Zaroven ke kazdé frontové gramatice existuje ekvivalentni levé

rozsifend frontova gramatika (viz [22]). Toto lemma tedy plati. O

Lemma 3.2. Necht Q' je levé rozsirend frontovd gramatika. Potom ezistuje levé
rozsirend frontovd gramatika Q@ = (V,T,W, F, s, R) takovd, Ze L(Q') = L(Q),W =
XUY U{1}, kde X, Y, {1} jsou po dvojicich disjunktni a kazda ctverice (a,b,x,c) € R
spliiuje buda € V—-T, be X, x € (V-T)", c€ XU{l} neboa eV —-T, b€
YU{1l}, € T* ceY.Q potom generuje kazdy retézec h € L(Q) timto zpusobem:

#aoqo

= apFHToq1 (a0, qo, 20, q1)]

= AW #HT1q2 (a1, q1, 21, q2)]

= Aoay - . . QR FFTE k41 (ks Qs 2k, Qres1)]

= apQ1 - . . QpOk1FFTk+1Y1qk+2 [(@ht1, Qrt1, Y1, Qrit2)]
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= A0y - . . Qg1 - - - Gogern—1 FThtm—1Y1 - - - Ym—1k+m
[(ak+m—17 dk+m—1, Ym—1, Qk+m)]

= A1 - - . ApAft1 - - - Ut FFYL - - - Y Qhtmt1 [(a'k-l-ma Gk+my Yms C_Ik:+m+1)]

kdek,m>1, ;€ V=T proi=0,....k+m; z; € (V-T) proj=1,....k+m—
1; s =apqo, ajrj =xj_12; proj =1,...,k; a1...apTK = 20... 2k} Q1 - - - Qhym =
Th; Q05 q1y - Qetm €W — F pro qurmir € F5 21,0, € (V =T)5 y1,.. ., Ym €
T h=y12- - Ym—1Ym; Q1 € {1}.

Diikaz lemmatu 3.2 (prevzato z [21]). Pripoménme, 7Ze kazdy rekurzivné spocetny
jazyk L je generovan frontovou gramatikou (viz [14]) a Ze ke kazdé frontové gramatice
existuje ekvivalentni levé rozsifena frontova gramatika.

Necht H = (5,7,9Q,®,0,1I) je levé rozsifend frontova gramatika generujici L.
Polozme ¥ = {¢ : ¢ € Q}, Q" ={¢" : ¢ € Q} a¢ = {d : a € ¢}. Definujme
bijekci o z Q do ' jako a(q) = ¢’ pro kazdé ¢ € Q. Analogicky definujme bijekci
Bz Q do Q" jako B(q) = ¢" pro kazdé q € . Nakonec zavedme bijekei 6 z ¢ do ¢
jako d(a) = a’ pro kazdé a € ¢. Ve standardnim vyznamu rozsifme ¢ tak, aby bylo
definovano z ¢* na (¢')*. Polozme U = {(y,p) :y € T*, p € Q a (a,q,zy,p) € Il pro
néjaké a € ¢, ¢ € Q, = € ¢*}. Bez ztraty obecnosti predpokladejme, ze (6(¢) UT U
a(QUBQUU)N{L, f} = 0. Polozme V' = 6(s)U{1}UT, W = a(Q)UB(Q)U{ f}UU,
F={f}as=4d(a)a(q), kde o = aq.

Definujme levé rozsirenou frontovou gramatiku
Q= V. T,W F s, R)
s mnozinou R konstruovanou timto zpiisobem:

1. Pokud (a,q,zy,p) €Il kde a €, g€ Q — P, z,y € ¢* a p € 2, potom pridej
(0(a), a(q),6(x)d(y), (p)) a (6(a), a(q), 0(x)14(y), a(p)) do R,

2. pokud (a,q,zy,p) € I, kde a € ¢, g € Q—P, z € ¢,y e T*, p e Qa
({y,p) € U), potom ptidej (6(a), a(q),d(x),(y,p)) a (1,{y,p),y, B(p)) do R,

3. pokud (a,q,z,p) € I, kde a € ¢, g € Q — &, 2 € T* a p € Q, potom pridej
(6(a), B(q), z, B(p)) do R,

4. pokud (a,q,z,p) € lI, kde a € ¢, ¢ € Q — &, x € T* a p € ¢, potom pridej
(0(a), B(q),x, f) do R (pfipometime, ze ' = {f}),
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pro kazdé (a,b,c,d) e R,acV —-T, beW —Faze (V-T)>uT").

Rigorézni dikaz, ze L(H) = L(()) ponechdme Ctenafi a uvedeme nasledujici
nastin.

Abychom ukézali, ze L(H) C L(Q), predpokladejme néjaké v € L(H). Je-
likoz v € L(H), #0 =* wH#vt v H, w € ¢*, v € T* at € ®. Vyjadieme
#o0 =" wH#vut jako #o0 =" uH#zq = uaHzxryp =" wHvt, kde a € ¢, u,r € ¢,
y = Prefix(v,|y|), 2 = azr, w = wax a béhem ua#zryp =* w#vt jsou genero-
vany pouze termindly, takze vysledny retézec terminald je shodny s v. () simu-
luje #0 =" u#zq = uwaFHryp =" wHut nasledovné. Nejdiive () pouziva pra-
vidla uvedend v bodu 1 konstrukce k simulaci #0 =* u#zq. Béhem této ini-
cidlni simulace jednou pouzije pravidlo, které generuje 1 tak, Ze nésledné muize
simulovat u#zq = wa#xyp provedenim dvou derivacnich krokidi pomoci pravi-
del (0(a), a(q),d(x), (y,p)) a (1,{y,p),y, B(p)) (viz [10]). Pfipomenme, Ze pouzitim
pravidel (1, (y,p),y, 5(p)) produkuje @ Fetézec y, ktery je prefixem v. Po aplikaci
(1,{y,p),y, B(p)) simuluje @ derivaci ua#zyp =* w#vt uzitim pravidel vytvorenych
v kroku 3 konstrukce nasledovanym jednou aplikaci pravidla vytvoreného v kroku 4
konstrukce, ¢imz dosédhne stavu f, a tim ukoné¢i generovani v. Tedy L(H) C L(Q).

K ustanoveni, ze L(Q) C L(H), pfedpokladejme né&jaké v € L(Q). Jelikoz
v e LQ), #s =" wH#vf v Q, kde w € V* a v € T*. Provétime kroky 1 az 4 kon-
strukce. V8imnéme si, Ze ) projde stavy z «(Q2), U, 3(Q) a {f} v tomto potadi, pres-
néji, vyskytne se nékolikrat ve stavech a(2), jednou ve stavu U, nékolikrat v 5(€2) a
jednou v f. Vysledkem je, ze () pouziva pravidla vytvorena v kroku 1 konstrukce a
v prubéhu této iniciadlni ¢asti derivace pravé jednou pouzije pravidlo, které generuje
1, takze nasledné muze provést dva po sobé jdouci derivac¢ni kroky uzitim pravi-
del (0(a),(q),d(2), (y,p)) a (1, (y,p), y, B(p)) (viz [10]). Pouzitim (1, (y,p), y, 3(p))
produkuje @ fetézec y, ktery je prefixem v. Po aplikaci (1, (y, p), v, (p)) aplikuje @
pravidla vytvofend v kroku 3 konstrukce, kterd vzdy obsahuji stavy z (5(£2). Nako-
nec jednou aplikuje pravidlo vytvorené v kroku 4 konstrukce, ¢imz dosédhne stavu
f a tim ukonéi generovani v. Abychom tato pozorovani shrnuli, mizeme vyjad-
Fit #s =" wH#Hvf v Q jako #s = u#zq = uaHzryp =* wH#vf, kde a € V,
r e V* yeT" w= uax tak, ze béhem #s =* u#zq pouziva () pravidla vytvo-
fend v kroku 1 konstrukce. Potom aplikuje (1, (y,p), vy, 5(p)) z kroku 2 konstrukce
k provedeni u#zq = ua#xyp a nakonec provede ua#zryp =" w#vf pomoci néko-
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lika aplikaci pravidel vytvofenych v kroku 3 konstrukce a jedné aplikace pravidla

z kroku 4 konstrukce. Nyni provéfenim krokt 1 az 4 konstrukce vidime, ze H provadi

#Ho =" uH#zq = uaFryp =" wH#vt,kdet € &, takze v € L(H). Tedy L(Q) C L(H).
Z L(H) C L(Q) a L(Q) € L(H) vypljvé L(H) = L(Q).

U

Prijimajici sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik je sebereprodukujici
zasobnikovy prevodnik, ktery zacina vypocet se vstupnim fetézcem na vstupni pasce
a konci vypocet s prazdnou vystupni paskou. Nyni dokazeme, Ze ptijimajici sebere-
produkujici zasobnikové prevodniky jsou schopny piijimat vSechny rekurzivné spo-

cetné jazyky.

Lemma 3.3. Necht G je levé rozsitend frontovd gramatika splriujici podminky uve-
den€ v lemmatu 3.2. Potom ezistuje 2-sebereprodukujici zdsobnikovy prevodnik M
takovy, Ze Domain(T(M)) = L(G) a Range(T'(M)) = {}.

Diikaz lemmatu 3.3. Necht G = (V,T,W, F, s, P) je levé rozsifena frontova grama-
tika splnujici podminky uvedené v lemmatu 3.2. Bez ztraty obecnosti mizeme pied-
pokladat, ze {0,1} N (V U W) = @. Pro libovolné kladné celé ¢islo n, definujme
injektivni zobrazeni ¢ z P na ({0,1}" — {1}") tak, Ze ¢ je injektivni homomorfiz-
mus, pokud je jeho definiéni obor rozsifen na (VIWW)*. Po tomto rozsiteni tedy ¢
reprezentuje injektivni homomorfizmus z (VWW)* na ({0,1}" — {1}")*. Dikaz, ze
toto injektivni zobrazeni nutné existuje je jednoduchy a je ponechén ¢tenéari. Nyni
na zakladé ¢ definujeme substituci v z V na ({0,1}" — {1}") tak, Ze pro kazdé
a€V;v(a)={up)|pe€P; p=(a,b,z,c) pro ngaké z € V*; b,c € W}. Defini¢ni
obor v rozsifime na V*. Déle definujeme substituci ¢ z W na ({0,1}" — {1}") tak,
ze pro kazdé g € W; u(q) = {ulp) | p € P; p = (a,b,x,c) pro néjaké a € V; x €
V*, b,c € W}. Defini¢ni obor p opét rozsifime na W*.

Konstrukce 3.3.1 (Konstrukce M). Predpoklddejme sebereprodukujici zésob-
nikovy prevodnik
M=(Q,TU{0,1,5},T,2,R, z,S,0)

kde @ = {o, f,z} U{(p,i) | p € Wai € {1,2}}; O = {o, f} a mnozina R je

vytvorena pomoci nasledujicich Sesti krokt.
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1. Pokud apqp = s, kdeacV-T aqe W — F,
potom piidej Sz — uS(qo, 1)w do R pro vSechna w € u(qo) a vSechna u €

v(ao);

2. pokud (a,q,y,p) € P,kdeacV —T, pjge W —-Faye (V-T)",
potom piidej S{g,1) — wS(p,1)w do R pro v8echna w € pu(p) a vSechna
u € v(y);

3. pro kazdé ¢ € W — F ptidej S(q,1) — S{q,2) do R;

4. pokud (a,q,y,p) € P,kdea eV —T, pge W —F ay e T%
potom piidej S{(q,2)y — S(p,2)w do R, pro vSechna w € u(p);

5. pokud (a,q,y,p) € P,kdeacV —-T, qgeW —F, yeT apeF,
potom pfidej S{q,2)y — SoS do R;

6. pridej o0 — 0o, 0ol — 1o, 0S — ¢, 0c — c0, 1lc — cl, Se¢c — f, 0f0 —
f, 1f1 — f do R.

Nejdrive si uvedeme neformalni popis ¢innosti sebereprodukujiciho zasobniko-
vého prevodniku vytvoreného v predchozi konstrukci. Sebereprodukujici prevodnik
nejprve béhem k + 1 krokt simuluje ¢innost frontové gramatiky ve fazi generovani
fetézce nontermindlnich symbold. Vsechny nonterminalni symboly a vnitini stavy
gramatiky jsou vhodnym zptsobem zakédovany (pomoci substituci v a p). Kédy
nontermindalnich symbolt prevodnik pribézné vklada na zasobnik a kédy vnitinich
stavll zapisuje na vystupni pasku. V jistém okamziku nedeterministicky ptejde do
dalsi faze simulace.

Ve druhé fazi simulace sebereprodukujici zasobnikovy pfevodnik béhem m krokt
simuluje ¢innost frontové gramatiky ve fazi generovani terminalnich symbolu tak,
Ze postupné nacitd cely vstupni Tetézec a na vystupni pasku stale zapisuje kédy
vnitinich stavl frontové gramatiky. Obsah zasobniku se jiz neméni.

Po nacteni celého vstupniho fetézce se sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik
nachazi v konfiguraci, kdy na vystupni pasce méa fetézec zakédovanych vnitinich
stavll frontové gramatiky a na zasobniku reverzovany retézec zakodovanych vyge-
nerovanych nonterminalti. Pokud cely predchozi vypocet probéhl korektné, musi se

tyto Tetézce shodovat.

29



KAPITOLA 3. SEBEREPRODUKUJICI ZASOBNIKOVE PREVODNIKY

Nyni sebereprodukujici zasobnikovy pfevodnik provede sebereprodukujici krok.
Tim se vystupni fetézec pfesune na vstupni pasku a prevodnik jej v ¢ krocich po-
stupné vlozi na zasobnik. Poté jej opét v ¢ krocich ze zasobniku presune na vystupni
pasku. Tim se na vystupni pasce objevi jeho reverzovana verze. Poté staci provést
druhy sebereprodukujici krok a porovnat znak po znaku obsah vstupni pasky s ob-
sahem zasobniku.

7 divodu struc¢nosti budou v néasledujicich ditkazech vynechany nékteré ziejmé

drobnosti, které si ¢tenar mize snadno doplnit.
Tvrzeni 3.3.1. Sebereprodukujici zdsobnikovy prevodnik M prijimad kaZdy Tetézec

h € L(M) timto zpisobem:

$Szy1y2 - - Ym—1Ym$
= $90(q0, )v1Y2 - - - Ym—1YmSto

= $gl <q17 1>yly2 cee ym—lym$t1

= $gk<qk, Dy1y2 - - - Ym—1YmSte

= $9:(q; 2)11Y2 - - - Ym—1Ym Stk

= $96(qr+1,.2)Y2Y5 - - - Ym—1YmStii1
= $9k<Qk+2, 2)Ys3 .+ Ym—1YmPtrio

= 89k (qk+ms 2)YmSthym—1
= 391508t S

= $grSotyimS$

=" $91.5tr1m0S$

= 391StrimcS

= $uSchvy

= Suq fSuy

= $uifu$

= $Suyfv.$

$uw fr9
$f%

oy
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v M, kde k,m > 1; h = 192« - Ym—1Ym; 905G1s--->Qeam € W — F; y1,...,Ym €
T t; € p(qoqr---qi) proi=0,1,... k+m; g; € v(dods ...d;), pFicemZdy,...,d; €
(V—=T) proj=0,1,....k; dody...dp = apay...akim, kde ay,... ,apsm € V —
T, dy = ag a s = agqQo; gk = trrm (to znamend, Ze v(agay . .. agim) @ 1(Goq - - - Qerm)
gsou identické); v; € Prefiz(1(qoqs - - - Qkrm), |1(q0q1 - - - Qram)| — 1) proi=1,... v,
pricemzZ v = |u(qoqa - - - Qerm)|; u; € Suffix(v(apay . .. agim), |V(aoar ... agim)| — J)

proj=1,...,w, kde w = |v(apa; ... agim)l; B =192 Ym—1Ym.

Dikaz tvrzent 3.3.1. Provéfime kroky 1 az 6 konstrukce R. Je nutné pfedeslat, ze
pii kazdém tspésném vypoctu M vzdy pouziva pravidla uvedena v kroku ¢ pred tim,
nez zac¢ne pouzivat pravidla uvedena v kroku ¢ + 1 pro kazdé ¢ = 1,...,5. Kazdy

Uspésny vypocet $S2h$ =* $f9$ tedy muze byt vyjadren takto:

$S21Y2 - - Ym—1Ym$
= $90(q0, 1)11y2 - - - Ym-1ym$to
$91(q1, Yy1va - - - Ym-1YmSta

4

= Sge(ar, Dy1y2 - - Ym—1YmSti
= Sgu(ar, 2)11Y2 - - - Ym—1YmSli
= Sgu(@r+1,2)Y2 - - Ym—1UmStria
= Sge(@ri2,2)U3 - - Ym-1YmStrio
= $gk(qk+3, 2Us - Ym1YmStpis

= $gk’ <Qk+m> 2>ym$tk+m—1
= $gk50$tk+ms
=* $f$

kde k,m > 1; h =192 . Ym-1Ym} 90,q1s > Grm EW = F; Y1, ., ym €T t; €
w(qoqi - .- q) proi =0,1,... . k+m; g; € v(dody ...d;), pficemz dy, ...,d; € (V=T)*
proj=0,1,...,k; dody...dy = agay ...apim, kde ay,...,ap1m €V =T, dy = ag a

§ = @aoqo-
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Béhem $¢,S0$t1.mS =* $f$ jsou pouzivana pouze pravidla z kroku Sest, ktera

jsou:
00 — 0o, o1l — 1o, 0S — ¢, 0c — 0, lc = cl, Sc— f, 0f0 — f, 1f1 — f

Vsimnéme si, Ze k ziskani $f$ z $¢g,50%ts,,,S pomoci téchto pravidel M provede
$grS0%tr 1 mS =* $f$ takto:

$9xS08t 1 mS
= $grSoty mS$
=" 8915t 4m0S$
= $9pStrimcS
=" $uSchuy
= SuifSu;
= Suyfui$
= Susfv,$

= Sugfus$

= $f$

v M, kde gi = tm; vi € Prefix(u(goqs - - - drm), 11(qod1 - - - Gkim)| — @) pro i =
1,...,v, pficemz v = |pu(qoqs - - - Getm)|; u; € Suffiz(v(aoas ... aktm), |V(aoas ...
e Qpam)|—7)proj =1,...,w, kde w = |v(apa; .. . agsm)|- Tento vypocet implikuje
gk = titm. Tvrzeni 3.3.1 tedy plati. O

Necht M piijima kazdy fetézec h € L(M) zptisobem uvedenym v tvrzeni 3.3.1.
Zaméfme se nyni na konstrukci R a v8imnéme si, ze P obsahuje (aqg, qo, 20, 1), - - -
cey (ak, ks Zks Qk+l)> (ak—i-b dk+1, Y1, Qk+2)> ceey (a'k—i-m—b Qk+m—15 Ym—1, Qk+m)> (ak+m7
Qktmy Yms Qerms1), kde 21,...,2, € (V —T)*. G tedy generuje kazdy fetézec h
zpusobem popsanym v lemmatu 3.2. Tedy h € L(G). Nasledné tedy L(M) C L(G).

Necht G generuje h € L(G) zpisobem popsanym v lemmatu 3.2. Potom M
pfijima h zpusobem popsanym v tvrzeni 3.3.1, tedy L(G) C L(M) (detailni dikaz
je ponechan Ctenafi).

Jelikoz L(M) C L(G) a zaroveni L(G) C L(M), tak L(G) = L(M).
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7 tvrzeni 3.3.1 vyplyva, ze M nikdy neprovede vice nez dva sebereprodukujici
kroky, tedy M je 2-sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik. Z uvedeného vyplyva,
Ze lemma 3.3 plati. O

Generujici sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik je sebereprodukujici
zasobnikovy prevodnik, ktery zacind vypocet s prazdnou vstupni paskou a konéi vy-
pocet s vygenerovanym fetézcem na vystupni pasce. Nyni dokazeme, Ze generujici
sebereprodukujici zasobnikové prevodniky jsou schopny generovat vSechny rekur-

zivné spocetné jazyky.

Lemma 3.4. Necht G je levé rozsitend frontovd gramatika splriujici podminky uve-
dené v lemmatu 3.2. Potom existuje 2-sebereprodukujici zdsobnikovy prevodnik M
takovy, Ze Domain(T(M)) = {e} a Range(T(M)) = L(G).

Diikaz lemmatu 3.4. Necht @) je levé rozsSifend frontovd gramatika spliujici pod-

minky uvedené v lemmatu 3.2.

Konstrukce 3.4.1 (Konstrukce M). Predpoklddejme sebereprodukujici zésob-
nikovy prevodnik

=(Q,VU{S},a,T,R,z>S,0)

Kde Q = = U {(pi) | p € Wi € (L1} U {(Li) | i € {1,..,11}}, O =
{(1,3),(1,8)} a R je vytvorena provedenim néasledujicich kroku 1 az 6.

1. Pokud ysqp = s, kdeyeV —TaqeW — F|
potom piidej Sz — SS(qo, 1)Sys do R.

2. Pokud (a,q,y,p) € P,kdea €V =T, pqge W —-F,ye(V-T)"aleW,
potom piidej S{g,1) — aS(p, 1)y do R.

3. Ptidej nasledujici pravidla pro kazdé a € V — T do R:
S

S(1,1) — (1,2)S, a(1,2) — (1,2)a, S(1,2) — (1,3)S, (1,3)S — S(1,4),
(1,4)a — a(1,4), (1,4)S — (1,5)S, a(1,5) — (1,5)a, S(1,5) — S(1,6),
(1,6)a — a(1,6), (1,6)S — (1,7)S, a(1,7) — (1,7)a, S(1,7) — (1,8)S,
(1,8)S — S5(1,9), (1,9)a — a(1,9), (1,9)S — (1,10), a(1,10)a — (1, 10).

4. Pokud (a,q,y,p) € P,kdeacV —T, p=1,geW —FayeT"
potom pfidej a(1,10)S — (p,11)y do R.
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5. Pokud (a,q,y,p) € P,kdea €V —T, pqe W — Faye T
potom piidej a{q,11) — (p,11)y do R.

6. Pokud (a,q,y,p) € P,kdea €V —T, ge W —F, ycT*ap€e F,
potom pfidej Sa(g, 11) — (p,11)y do R.

Pred vlastnim dikazem si opét nejprve neformalné popiseme ¢innost seberepro-
dukujiciho zasobnikového prevodniku vytvoreného v predchéazejici konstrukei. Tato
¢innost opét sestava z nékolika fazi.

V prvni fazi seberepodukujici zasobnikovy pfevodnik opét simuluje generovani
fetézce nontermindlti ve frontové gramatice. Tentokrat vSak vygenerované nonter-
minaly nekdduje, ale pfimo je zapisuje na vystupni pasku. Zaroven si na zasobnik
ukldda nonterminaly, které levé rozsifenad frontova gramatika zpracovava. Vnitini
stavy frontové gramatiky jsou mapovany primo na stavy prevodniku.

V okamziku, kdy frontova gramatika prejde do faze generovani terminalnich sym-
boli, provede sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik kontrolu shody fetézce zpra-
covanych nonterminali na zasobniku s ¢asti fetézce vygenerovanych nonterminéla
na vystupni pasce. Tato kontrola je nutna, protoze narozdil od frontové gramatiky
sebereprodukujici zasobnikovy pfevodnik nemize pribézné jednoduse zpracovavat
svilj vystup, pokud pomineme moznost pouziti obrovského poctu sebereprodukuji-
cich krokd.

Kontrola Fetézct vyuziva dva sebereprodukujici kroky, nebot je opét nutné fe-
tézce reverzovat a navic jesté mezi sebou vymeénit tak, aby po kontrole shodnosti a
odstranéni fetézce zpracovanych nonterminalii z fetézce vygenerovanych nontermi-
nalt byl zbytek tohoto fetézce ulozen na zasobniku ve spravném poradi.

Pokud kontrola probéhla vporadku, je na zasobniku stejny fetézec nonterminal-
nich symboli, jaky frontova gramatika pouzila pro generovani fetézce terminalnich
symbolt. V této fazi tudiz staci pfimou simulaci ¢innosti frontové gramatiky (non-
termindly se ¢tou ze zasobniku a vnitini stavy frontové gramatiky jsou mapovany
na stavy prevodniku) vygenerovat fetézec temindlnich symboli.

7 divodu struc¢nosti budou v néasledujicich ditkazech vynechany nékteré ziejmé

drobnosti, které si ¢tenaf mize snadno doplnit.

Tvrzeni 3.4.1. M generuje kaZdy tetézec h € L(M) takto:
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$52%

= $55(q, 1)8Sy,

= $SaoS(q1,1)$5ysyo
= $Sa0a15(q2, 1)$Sysyoy

= $Sapar ... ap—1axS5(qr+1, 1)$SYsyoy1 - - - Yk
= $SCLOQ1 Ce ak_lakﬂ, 2)$Sy5y0y1 e ykS
= $SCL()CL1 e ak_1<1, 2)$Sysy0y1 C. ykSCLk

= $Sao(1,2)$Sysyoys - - - ypSag . . . a
= $5(1,2)8$Sysyoy1 - . - yrSay . .. arag
= $(1,3)$Sysvoy1 - . - yrSay . . . a1apS
= $(1,3)Sysyoys - - - ypSag . . . a1apS$
= $S(1, Hysyoys - . - ypSag . . . a1apS$
= $Sys(1, Hyoys - . . ypSag . .. a1a9S$
= $Sysyo(l, Dy1 ... ypSay . .. a1agS$

= $Sysyo .. yr_1yk(1,4)Say ... a1apS$
= $Sysvo - yr_1yk(l,5)ag . .. a1apS$S
= $Sysyo .. yk—1(L,5)ax . ..a1a0S8Sy
= $SYsyo .. yk—2(L,5)ag ... a1a0S8SYryr_1

= $5(1,5)ak...a1a0S8SYrYk_1 - - - Yols

= $5(1,6)ay...a1a0S8SYryk—1- - Yoys

= $Sa(1,6)ar_1...a1a0SSSYrYr—1 - - - YoVs

= $Sarar_1(1,6)ar_o...a1a0S8SYrYK_1 - - - YoUs

= $Sarar_1...a1a0(1,6)SSSYryr—1 - - Yoys
= $Sarag_1...a100(1, T)$SYrYK_1 - - - YoysS
= $Sagar_1...a1{1, 7)$Syryr_1- - YoysSag
= $Sarap_1...a2(1,7)
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= $S(L, S yryk_1---YoysSapas . ..ag_1ax
= $(1, 8)3Syryk_1- .. YoysSaoay . ..ag_1a;S
= 8(L, 8)Syryr—1- . YoysSaoay . . . ax_1a;S$
= $S(L, Nyryr_1- . yoysSaoay . .. ax_1axS$
= $Sye(1,Nyk_1-..YoysSaoas . ..ax_1axS$

= SSUkyk—1(1, 9 Yr_2. .. YoysSaoay . . . ax_1aS$

= $SUrYk-1- .- yoys(1,9)Sagay . . . ar_1a, S8
= 88Tk ... m120(1,10)apa; . . . ag_1axS$
= $Sxm+k R [E1<1, 10)&1 C ak_lak5$

= $Sl’m+k . $k+1$k<1, 10>CLkS$
= $Sxm+kxk+l<]->10>5$
= $Sxm+k e Ik+2<qk+2, 11)$w1

= $Sl’m+k e xk+3<qk+3, 11)$w1w2

= 85Tk {Qrgm, 11)Swrwy .. wy o

= $<Qk+m+17 ].1>$U)1U)2 o W1 Wi

v M, kde k,m > 1; ys,v0,.-..,yx € (V =T ag,...,ap € (V =T)% s =
Ysqo; qos-- -Gk € X, Qer1 = 1, Gra2so o s Ghrm €Y, Qogmer € F Ypo o YoYs =

Tk - T0; W1 ... Wy = h.

Diikaz tvrzent 3.4.1. Provéfime kroky 1 az 6 konstrukce M. Pfipomenme, ze v pri-
béhu kazdého tspésného vypoctu predchazi pouziti pravidel uvedenych v kroku i
pouziti pravidel uvedenych v kroku i + 1, pro ¢ = 1,...,6. Tedy detailnéji, kazdy
uspésny vypocet $528 =* $(qr1mr1, 11)$h mize byt rozdélen do tii hlavnich fazi.
Béhem prvni faze vypoctu (3528 =* $Sapay . .. ag—1axS(qr+1, 1)SSYsyoy1 - - - Ur)

jsou pouzivana pouze pravidla z kroki 1 a 2 konstrukce.

$52%

= 895(qo, 1)$Sy,

= $S5aoS (a1, 1)$Sysyo
= $Saga15(qe, 1)3SYsyon
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= $Sapa; .. -ak—lakS<Qk+1> 1)$Sy5y0y1 <Yk

v M, kde £ > 1; ys,%0,---,yx € (V —=T) ag,...,ar, € (V =T1T)5 s =
Ysqo; qo,---,qk € X, qrs1 = 1. Piipomenme, ze ekvivalence g1 = 1 je zakladni
pozadavek plynouci z lemmatu 3.2.

Ve druhé fazi vypoétu  ($Sapai...ar_1a:S{1, Y$Sysyoys - - - Yk =
$STmk - - Tpyo(qree, 11)$wy) jsou pouzivana pouze pravidla z kroku 3 kon-

strukce a nakonec je pouzito jedno pravidlo z kroku 4 konstrukce.

$SCL0(L1 Ce ak_lak5<1, 1)$Sy5yoy1 Yk
= $SCL()CL1 R ak_lak<1, 2>$Sysyoy1 R ykS
= $SCL()CL1 C. CLk_1<]., 2)$Sysyoy1 C. ykSCLk

= $Sao(1,2)$Sysyoy1 - . - ypSag . .. a
= $5(1,2)8Sysyoy1 - . - yrSay . . . ajag
= $(1,3)8Sysyoy1 - - - yrSag . . . aragS
= $(1,3)Sysyoyr - - - yrSag . . . a1apS$
= $S(1, D)ysyoys - - - yrSag . . . a1apS$
= 3Sys(1, Dyoys - .. yrSag . . . a1a9S$
= $Sysyo(l,4)yr ... ypSag . ..a1a0S59

= $SYsYo - - Yk—1Yk(
= 8SYYo - - Yr1Yr(
= $Syyo .. yk-1(1,
= $SYsyo - yr—2(1,

= $5(1,5)ay ... a1a0S8SYrYk-1 - - - YoVs
= $S(L,6)ay ... a1a0SSSYrYr—1 - - - Yols
= $Sar(1,6)ar_1...a1a0S8SYRYE_1 - - - YoUs

= $Sararp_1(1,6)ar_o...a1a0S8SYRYL_1 - - - YoUs

= $Sakak_1 C a1a0<1, 6>S$Sykyk_1 - YoYs
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= $Sakak_1 . CL16L0<1, 7>$Sykyk—1 R yoysS
= $Sakak_1 . a1<1, 7>$Sykyk_1 . yOySSao
= $Sakak_1 e a2<1, 7>$Sykyk—1 . yOySSaoal

= $S<1, 7>$Sykyk_1 e yOySSaoal e Q10

= L, 8)$Syryk—1- .- yoysSaoas . .. ap_1axS

5
= $<1, 8>Sykyk_1 R yOySSCLOCLl e ak_lakS?B
= 35(1, 9 yryr_1---YoysSapay . ..ag_1a;5%
= $SYL(L, 9Yk—1- .- YoysSaoas . . . ax—1a;,S$

= $SUyk—1(1, NYk—2. . . YoysSaoas . . . ax_1a,S$

= $Sykyk_1 e yoys<1, 9)5@0&1 . ak_lak5$
= $Sxm+k . .T1$0<1, 10)&0&1 e ak_lakS?B

= $Sxm+k R .T1<1, 10>CL1 R ak_lakS?B

= $Sxm+k c.. $k+1$k<1, 10>akS$
= $Sxm+kxk+l<]->10>5$
= $S]Jm+k . xk+2<qk+2, 11)$w1

v M, kde k,m > 1; ys,v0,-..,yx € (V —=T1)% ag,...,ar € (V —T)* qrs2 €
Y, Y- YoYs = Tonak - .- To; wy € T,

Ptipomenme, ze fetézec ys, yo, - - -, yr predstavuje cely Tetézec nonterminalnich
symbolil vygenerovany frontovou gramatikou a fetézec apa; ...ax_1ap predstavuje
jeho prefix zpracovany béhem generovani fetézce nonterminalii.

Ve treti fazi vypoctu (3STmak - - - Tha2{Qryo, 11)$wy =
$(qrrmy1, 11)Swiws . . . wy,_qw,,)  sebereprodukujici  zdsobnikovy prevodnik si-
muluje prepisovani zbyvajici ¢asti fetézce ys, 4o, - - - , Yr, tedy jeho suffix xq ...z, 1,
frontovou gramatikou na fetézec terminalnich symbold. Jsou pouzivana pouze

pravidla z krokt 5 a 6 konstrukce.

$Sf13m+k . xk+2<qk+2, ].1>$U)1

= $Sflfm+k c xk+3<qk+3, 11)$w1w2

= 85Tk (Qrgm, 11)Swrwy . . Wy
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= $<Qk+m+17 11)$w1w2 o W1 Wi

v M, kde kkm > 1; qrisy- - sQeem € Y5 Quomsr € F; Tpyp .. T3 € V —
T; wy...w, =h.

Z konstrukce pravidel vyplyva, ze M musi béhem vypoctu projit odpovidajicimi
stavy jako frontova gramatika. Dodrzeni této podminky je zaruceno kontrolou zpra-
covanych nonterminali ve druhé fazi a konstrukei pravidel tieti faze (kroky 4 a 5

konstrukce). Z toho vyplyva, Ze tvrzeni 3.4.1 plati. O

Necht M generuje kazdy fetézec h € L(M) zpusobem uvedenym v tvrzeni 3.4.1.
Zaméfme se nyni na konstrukci R a vSimnéme si, ze P obsahuje (aq, qo, 20, 1), - - -
cey (ak, Gk Zks Qk+l)> (ak—i-b dk+1, Y1, Qk+2)> ceey (a'k:—i-m—b Qk+m—15 Ym—1, Qk+m)> (ak+m>
Qktmy Yms Qerms1), kde 21,...,2, € (V —T)*. G tedy generuje kazdy fetézec h
zpusobem popsanym v lemmatu 3.2. Tedy h € L(G). Nasledné tedy L(M) C L(G).

Necht G generuje h € L(G) zpiisobem popsanym v lemmatu 3.2. Potom M
generuje h zpisobem popsanym v tvrzeni 3.4.1, tedy L(G) C L(M) (detailni dikaz
je ponechan ¢tenafi).

Jelikoz L(M) C L(G) a zaroveni L(G) C L(M), tak L(G) = L(M).

7 tvrzeni 3.4.1 vyplyva, ze M nikdy neprovede vice nez dva sebereprodukujici
kroky, tedy M je 2-sebereprodukujici zasobnikovy prevodnik. Z uvedeného vyplyva,
Ze lemma 3.4 plati. 0

Véta 3.3. Pro kazdy rekurzivné spocetny jazyk L existuje 2-sebereprodukugici zd-
sobnikovy prevodnik M takovy, Ze Domain(T(M)) = L a Range(T'(M)) = {c} nebo
Domain(T'(M)) = {e} a Range(T(M)) = L.

Diikaz vety 3.3. Platnost této véty vyplyva z lemmat 3.1, 3.2, 3.3 a 3.4. U

3.3 Shrnuti dosaZenych vysledki

Sebereprodukujici zasobnikové prevodniky predstavuji pomérné jednoduchy formal-
ni model témét identicky se zndmymi a velmi dobfe zvladnutymi zasobnikovymi

prevodniky. Narozdil od zasobnikovych prevodnikt vSak definuji tfidu rekurzivné
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spocetnych jazykti — jinymi slovy, jsou schopny pfijimat a generovat vSechny re-

es e

bereprodukujicich krokt v pritbéhu celého vypoctu.
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Kapitola 4

Omezené dvouzasobnikové

automaty

Zasobnikové automaty jsou jednim z nejoblibenéjsich modelt definujicich tiidu bez-
kontextovych jazykt. Proto jsou jiz velmi dlouho intezivné zkouméany a rtizné mo-
difikovany. Jednu z moznosti modifikace ¢i presnéji rozsiteni predstavuje i pridani
druhého zasobniku do vnitini struktury automatu. Dostaneme tak dvouzasobnikovy
automat. Dvouzasobnikové automaty jsou znamy jiz od roku 1965, kdy je zavedl Ju-
ris Hartmanis. Pfidanim druhého zasobniku se zvysi sila tohoto automatu az na
uroven Turingova stroje. Je zajimavé, ze tato sila zistane zachovana i pokud na au-
tomat zaCneme klast jisté, na prvni pohled pomérné omezujici, pozadavky. Jednim
z téchto pozadavki mize byt napiiklad pocet obratek na zasobnicich.

Obratkou se u libovolného zasobnikového automatu rozumi krok vypocétu, béhem
néjz se po predchozim prodluzovani poprvé zkrati délka zasobniku.

Je dokazano (viz [21]), Ze soucasné jednoobratkové zasobnikové automaty maji
silu Turingova stroje. Tedy jejich sila ztistava zachovana, i kdyz pozadujeme, ze
v prubéhu celého vypoctu musi platit, Ze oba zasobniky se musi poprvé zkratit
soucasné v jediném kroku a poté se jiz nikdy nesmi prodlouzit.

V této kapitole se podivame, co se stane se silou dvouzasobnikovych automatt
v pripadé jiného pozadavku. Zvoleny pozadavek je jednoduchy. Rozdil délek zasob-
nikdl nesmi v pribéhu celého vypoctu presdhnout libovolné celé ¢islo k. Na prvni
pohled se tento pozadavek v porovnani s pozadavkem na jedinou obratku v obou

zasobnicich najednou muze zdat benevolentni a tudiz snadno splnitelny. My vsSak

41



KAPITOLA 4. OMEZENE DVOUZASOBNIKOVE AUTOMATY

dokézeme, ze takto jednoduchy pozadavek zcela degraduje obrovskou silu dvouza-
sobnikovych automati na iroven jednozasobnikovych automati, tedy takto omezeny

dvouzasobnikovy automat opét definuje pouze tiidu bezkontextovych jazyki.

Definice 4.1 (Dvouzasobnikovy automat). Dvouzasobnikovy automat je osmice
M = (Qa XN R, 2, 7y, Z2>F)
kde

e QN (XUT) =0 je kone¢na mnozina stav,

. je konecna vstupni abeceda,

I' je kone¢né zasobnikova abeceda,

z € () je pocatecni stav,

Z; € I je pocatecni symbol zasobniku 1,

Zy € I je pocatecni symbol zasobniku 2,

R je koneénd mnozina pravidel tvaru u;|usquw — vq|vap, kde uy, us € T', vy, 09 €

I gpe@Q aweX”.

Opét si muzeme vsimnout Ze oproti zakladni definici zasobnikového automatu je
tento automat rozsifen o moznost ¢teni fetézce ze vstupni pasky. Toto rozsifeni nema
vliv na silu automatu, coz lze dokézat obdobnym zpiisobem, jakym byla dokazana
véta 3.2.

Definice 4.2 (Konfigurace dvouzasobnikového automatu). Necht M =
(Q, 2,1, R, 2,71, Zs, F) je dvouzasobnikovy automat. Potom konfigurace M je fe-
tézec $v13vaqy, kde vy, v, € T*, y € ¥* ¢ € Q a $ je oddélovaci symbol takovy, Ze
$¢QUXUT.

Definice 4.3 (Relace piechodu dvouzasobnikového automatu). Necht
M = (Q,X,T,R,z,71,Z5, F) je dvouzasobnikovy automat, $hjui$housquz a
$hivi$hovapz, kde ui,ug € T, hy, ho,v1,v2 €%, q,p € Q a w, z € X* jsou dvé kon-

figurace M a r = u;|ugqw — v1|vep, r € R je pravidlo. Potom M provede ptechod
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z konfigurace $hiu;$housqwz do konfigurace $h,v,$hyvopz podle pravidla r, coz zapi-
Seme jako $hiui$housquwz = $hqv1$hovepz [r]. Tento zdpis mizeme za predpokladu,
Ze tim nevznikne nejednoznacnost, zkratit na $hui$housquwz = $hivi$hovepz. Re-
laci = mutzeme ve standardnim vyznamu rozsitit na =", kde n > 0. Potom na
zédkladé =" definujeme relace = jako tranzitivni a =* jako tranzitivni a reflexivni

uzaver relace =.

Definice 4.4 (Jazyk pfijimany dvouzasobnikovym automatem). Necht M =
(Q, 2,1, R, 2,71, Z5, F) je dvouzasobnikovy automat. Jazyk pfijimany M oznacu-
jeme L(M) a je definovan L(M) = {w € ¥* : $Z,8Z,2w =* $8f, f € F}.

Jak bylo uvedeno v tvodu této kapitoly, polozime na dvouzasobnikovy automat
podminku, aby maximéalni rozdil délek jeho zasobniki v pribéhu vypoctu neprekro-
¢il jistou hodnotu k. Potom dokézeme, ze takto omezeny dvouzasobnikovy automat

ma stejnou silu jako zasobnikovy automat rozsifeny o moznost Cteni fetézci.

Lemma 4.1. Necht M je dvouzdsobnikovyj automat a necht existuje konstanta k > 0
takovd, Ze pro libovolnou konfiguraci M, $uSvqz plati | Len(u) — Len(v)| < k. Potom
existuje zdsobnikovy automat Ntakovy, Ze L(M) = L(N).

Diikaz lemmatu 4.1. Necht ¢,d € T'* jsou fetézce tvaru ¢ = ¢1¢a...CChy1...C A

d=dyds...dpd,1q...dp,. Definujme zobrazeni v takové, ze:
e Pokud plati Len(c) = Len(d), potom v(c,d) = {(c1,d1){ca, d) ... {c1,dp).

e Pokud plati Len(c) > Len(d), potom v(c,d) = (c1,dy) ... (Cm, dim) (Cmt1, #) - - -
‘e <Cl, #)

e Pokud plati Len(c) < Len(d), potom v(c,d) = (c1,dy) ... {(c;,di){#,dis1) - ..
o H d).

Necht M = (Q,%, T, R, z, Z1,Z5, F) je dvouzasobnikovy automat. Vytvorime
zésobnikovy automat M’ = (Q', X, IV, R/, 2, Z,F), kde Q C @', I" C (T U {#})%,
Z = (Z1,73) a R a @) jsou zkonstruovany nasledujicim zptusobem:

Konstrukce 4.1.1. Necht 7 je libovolné kladné celé ¢islo. Pro kazdé pravidlo
albpr — cldg € R, kde a,b €T, c,d €™, p,geQ, v €X*, c=c1C2...CrCny1...C

ad=ddy...dydy...d, proved akci z 1 a vSechny akce z 2 a 3:
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1. e Pridej (a,b)pr — v(c,d)g do R'.

2. e Piidej (a, #)p — (Pap,10,€) do R" a (pap,10,€) do Q'

e pridej (@, #)(Pab,10, V) — (Pap,10, Ya) do R a (pap,10, Yar) do Q' pro kazdé
a € ¥ a pro kazdé ¢ € A*) kde Len(v) < 1,

e pridej (a, b)(pap,10,¥) — (, #)(Pap,11,¥) do R" a (pap11,v) do Q' pro
kazdé a € (X Ue) a pro kazdé ¢ € A*, kde Len(v¢) < i,

o piidej (pap11, V) — (&, #)(Papi1, ) do R a (papi1, ) do Q" pro kazdé
a € (X Ue) a pro kazdé ¢ € A*, kde Len(v) < 1,

o piidej (pasi1, ) — (a,b)p do R

3. e Pridej (#,0)p — (Pap20,€) do R a (pap20,€) do ',

e pridej (#, 3)(Pab.20, ) — (Pap20, V) do R’ a (pap.20,¥3) do Q' pro kazdé
f € X apro kazdé ¢ € A*, kde Len(y) < 1,

e piidej (a, B) (Pap20, %) — (#, 8)(Pap21,¥) do R a (pap21,v) do Q" pro
kazdé 5 € (X Ue) a pro kazdé ¢ € A* kde Len(v) < i,

o pridej (pap1,¥B) — (#, B)(Pap21,¥) do R a (pap21,¥) do Q' pro kazdé
g€ (X Ue) apro kazdé ¢ € A* kde Len(y) < 1,

e pridej (papo1,e) — (a,b)p do R'.

Nésledné pro kazdé ¢ € @ pridej pravidlo (#,#)q — q do R'.

Zéasobnikovy automat M’ vytvoreny v konstrukei 4.1.1 simuluje ¢innost dvouza-
sobnikového automatu M s vyuzitim jediného zasobniku. Zasobnikova abeceda I
je proto nyni tvorena dvojicemi symbolt abecedy I'. Do téchto dvojic jsou vkladany
soucasné jednotlivé znaky obou zasobnik®l automatu M. V piipadé, ze nékteré pu-
vodni pravidlo automatu M zapisuje na jeden zasobnik delsi fetézec nez na druhy,
jsou v novych symbolech zapisovanych na zasobnik tyto chybéjici symboly nahra-
zeny symbolem #. V kazdé konfiguraci automatu M’, kdy je nutné simulovat ¢teni
ze zasobniku a na vrcholu neni k dispozici symbol obsahujici oba ptivodni symboly, je
postupné nac¢teno maximalné i symbolti ze zadsobniku a tyto jsou uchovavany v nové
vytvorenych stavech. Poté je vyzvednut symbol, ktery jiz obsahuje druhy ptivodni

symbol a informace uchované ve stavech jsou vraceny zpét na zasobnik. Tim se na
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vrchol zasobniku dostane symbol odpovidajici vrcholim obou zasobnikli automatu
M v dané konfiguraci. Simulace tedy muize pokracovat dalsim krokem.

Dtikaz korektnosti této konstrukce sestava z nékolika ¢asti. Nejdiive dokazeme,
7e automat M’ korektné simuluje prvni krok automatu M. Potom dokézeme, Ze
automat M’ spravné simuluje libovolny krok automatu M z konfigurace, ve které
je rozdil mezi délkami jeho zasobniki maximalné ¢ symboli. Nakonec na zékladé
pravdivosti téchto tvrzeni poté dokazeme, ze automat M’ simuluje cely vypocet
provadény automatem M a z vlastnosti zobrazeni v nakonec dokazeme, zZe je tato
konstrukce korektni.

7 divodu struc¢nosti budou v néasledujicich ditkazech vynechany nékteré ziejmé

drobnosti, které si ¢tenaf mize snadno doplnit.

Tvrzeni 4.1.1. Necht ( = $Z:8$Z,zax, kde a,v € X* je pocdtecni konfigurace M
ar = Z1|Zyza — vi|veqy je pravidlo z R. Potom M provddi krok $Z1$Zszax =
Sv1Svaquar], ktery M’ simuluje jako (Z1, Zs)zax = v(vy, va)quz[r’], kde ' € R'.

Dikaz turzeni 4.1.1. Platnost tohoto tvrzeni vyplyva z konstrukce 4.1.1. Pro simu-
laci pfechodu z poc¢atecni konfigurace v M muze byt v M’ pouzito pouze odpovidajici
pravidlo z bodu 1 konstrukce 4.1.1. O

Tvrzeni 4.1.2. Necht n = vpx, kde p € Q je libovolnd nepocatecni konfigurace M'.
Potom ezistuje konfigurace ' = v'px takovd, Ze v' = € nebo Suffiz(v',1) = (wo, yo),
kde (wo € 'y yo € T U{#}) nebo (wg € T U{#}, yo €T).

Diikaz tvrzent 4.1.2. Platnost tohoto tvrzeni vyplyva z tvaru pravidel vytvorenych
v konstrukci 4.1.1. Provéfme pravidla, podle kterych muize byt proveden pfechod do

konfigurace 7.

e Pravidla poslednich bodt skupiny 2 a 3 této konstrukce maji tvar (pgp11,€) —
(a, b)p, piipadné (p,p11,€) — {(a,b)p, kde a,b € I'. Tedy konfigurace 7 po pro-
vedeni prechodu pomoci téchto pravidel spliuje podminky kladené na konfi-

guraci /', tudiz ' = n.

e Pravidla prvni skupiny této konstrukce maji tvar (a,b)pzr — v(c, d)q, pti¢emz
z tvaru pravidla a definice zobrazeni v vyplyva, ze Suffiz(v(c,d)) = (wo, yo),

pricemz plati pravé jedna z nasledujicich moznosti:

45



KAPITOLA 4. OMEZENE DVOUZASOBNIKOVE AUTOMATY

— (wg € T, yo € T'U{#}) — konfigurace n spliiuje podminky tvrzeni pro
konfiguraci ', proto n' = n;

— (wp € T U{#}, yo € I') — konfigurace 1 spliiuje podminky tvrzeni pro
konfiguraci 7/, proto ' = n;

— wy = €, Yo = € — prechodem do konfigurace n doslo k vyjmuti vrcholu
zasobniku bez néasledného zapisu. Suffiz(v,1) = (wo,yo), kde wog,yo €

U {#}.

e Aplikaci pravidel tvaru (#,#)q — ¢q do R’ lze provést vypocet n =" 1/, kde
n = vpx, n = v'px a Prefiz(Suffiz(v,j),1) = (#,#) pro kazdé 1 < j < n.

Jiné pravidla umoznujici prechod do konfigurace n konstrukce 4.1.1 neobsahuje.
Tvrzeni 4.1.2 tedy plati. O

Tvrzeni 4.1.3. Necht ¢ = Su Suspex, uy # Zy, uy # Zy je libovolnd nepocdtecni
konfigurace automatu M a r = albpe — c|dq je pravidlo z R. Necht n = upex je
konfigurace automatu M', kde u € T" a u = (wp, yn)(Wn-1, Yn-1) - - - (w1, y1){Wo, Yo) -
Necht zaroven plati Suffiz(wy, . . . wiwo, s) = aF#*, pro néjaké s, 1 < s < i a soucasné
plati Suffix(yp . . . 1190, t) = BF#*, pro néjaké t, 1 <t < i, kde i je konstanta zvolend
v konstrukci 4.1.1 a o, 3 € T'. Potom M provddi krok $u;$uspex = $v1$voqx, ktery

M’ simuluje pomoct sekvence mazimalné Max(s,t) + 4 kroki upexr =T vqz.

Diikaz tvrzeni 4.1.3. Podle tvrzeni 4.1.2 kazda konfigurace n = upexr automatu M’,
kde p € @ bud piimo spliiuje podminku, Ze u = ¢ nebo Suffiz(u, 1) = (wo, yo), kde
(wo € Ty yo € TU{#}) nebo (wg € TU{#}, yo € I'), piipadné existuje konfigurace
7’ spliujici tyto podminky takové, ze n =* n'. Pokud tedy pomineme piipad, kdy

u = ¢, coz je nutné koncova konfigurace, mohou s a ¢ nabyvat nasledujicich hodnot:

l.s =t =1, tedy wo € I', yo € I'' V této konfiguraci lze aplikovat pouze
odpovidajici pravidla prvni skupiny konstrukce 4.1.1. Automat M’ tak uzi-
tim pravidla (a,b)pe — v(c,d)g pomoci jediného kroku simuluje jeden krok

automatu M.

2. s=1,t>1,tedy wyg € ', yo = #: V této konfiguraci lze aplikovat pouze pra-

vidla druhé skupiny a néasledné jedno pravidlo prvni skupiny konstrukce 4.1.1.
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Automat M’ simuluje jeden krok ( = (’[r] automatu M néasledujicim zpiso-

bem:

<wh7 yh><wh—17 yh—1> cee <wt7 yt> e <w1, #><w07 #>p€x

= (Wh, Yn)(Wh—1, Yn-1) - - -
= (Wh, Yn) (Wh—1, Yn-1) - - -
= (Wh, Yn) (Wh—1, Yn-1) - - -

Wh,, Yn
Wh, Yn
Wh, Yn

Wh,, Yh

$uu

{wn, yn)( )
(wn, yn)( )
(wn, yn)( )
{wn, yn)( )

(Wh;, Yn
(W, Yn
(wWh, Yn
(

Wh, Yn

L

~ ~—— ~ ~——

{ )
{ )
{ )
{ )

Wh—1,Yn-1) - - -
Wh—1,Yn—1) - - -
Wh—1,Yn—1) - - -

Wh—1,Yn-1) - - -

Wh—1,Yh-1) - - -
Wh—1,Yn-1) - - -
Wh—1,Yn-1) - - -

Wh—1,Yh-1) - - -

<wt7 yt> ce <UJ17 #)(pa,b,w, 5>6$
<wta yt> cee <w27 #) <pa,b,10> ?,U1>€£E

<wta yt> ce <w3, #)(pa,b,m, wlw2>€37

(Wi, ) (i1, #) (Pap10, W1W3 . . . Wy_o)ET
(We, Ye) (Pab10, W1W3 - . . Wi_gWy_1)ET

(Wi, #) (Pap11, W1W3 . . . Wi_2Wi_1)ET

( )

(
<wt—17 #><pa,b,117 wLwsy . . .wt—2>6x

(Wi, #) (Wi—1, #) - - - (W2, #)(Pap11, W1)eT
<wt7 #> ce <UJ2, #><UJ1, #)(pa,b,n)eﬂﬁ

(we, ) - . (wa, #) (w1, #) (a, b)pex

(we, #) - . (w2, #) (w1, #)v(c, d)gz

kde wg=a, y; =b, e € X, x € ¥* p,q € Q.

.s>1,t =1, tedy wo = #, yo € I': V této konfiguraci lze aplikovat pouze pra-

vidla tfeti skupiny a néasledné jedno pravidlo prvni skupiny konstrukce 4.1.1.

Automat M’ simuluje jeden krok ( = (’[r] automatu M néasledujicim zpiso-

bem:

<wh7 yh><wh—17 yh—1> s <ws, ys> ce <#> y1)<#, y0>p€x

= (Wh, Yn)(Wh—1, Yn-1) - - -
= (Wh, Yn) (Wh—1, Yn-1) - - -
= (Wh, Yn) (Wh—1, Yn-1) - - -

Wh, Yn

)
Wh; Yn )
)
)

Wh,y Yn

= N Wh-1,Yn-1) - - -
= ( N Wh-1,Yn-1) - -
= <wh>yh><wh—1,yh_1 -
= )X

Wh—1,Yn-1) - - -

<w37 ys> cee <#7 y1><pa,b,207 €>6I‘
<ws> ys> s <#a y2><pa,b,20> y1>€[E
<ws> ys> s <#a y3><pa,b,20> yly2>€x

(Ws, Ys) (F: Ys—1) (Pab,20, Y1Y2 - - - Ys—2)e
(W, Ys) (Pab,20s Y1Y2 - - - Ys—2Ys—1)€T
<#7 ys> <pa,b,217 vnyz. .. ys—2ys—1>6$
<#7 ys><#7 ys—1><pa,b,21, Y1y2 - . -ys—2>6$
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= (Why Yn) (Wh—1, Yn—1) - - - (F: Ys) (#: Ys—1) - - - (#: Y2) Pap21, Y1) e
= (Wh, Yn) (Wh—1, Yn—1) - - - (F, Ys) - - - (#, y2) (#, v1) (Pap,21)ex

= (Wh, Yn) (Wh1, Yn—1) - - - (F#, Ys) - - - (F, y2) (#, v1) (@, b)pex

= (Wh, Yr) (Wh1, Yn—1) - - - {F, Ys) - - - (F, v2) (FF y1)v(e, d)gx

kde wy =a,yo=b, e € X, x € ¥, p,q € Q.

7 vySe uvedeného vyplyva, Ze automat M’ zakonéi simulaci kazdého kroku au-
tomatu M prechodem do stejného stavu, do jakého prechazi M, prectenim stejného
Fetézce ze vstupu a zapisem zobrazeni v(c,d) na zasobnik, pficemz ¢ a d jsou Fe-
tézce, které v tomto kroku zapisuje na zasobniky automat M. Z definice zobrazeni
v vyplyva, ze vysledna konfigurace po dokonceni simulace jednoho kroku automatu

M musi splnovat podminky tvrzeni 4.1.2. Tvrzeni 4.1.3 tedy plati. O

Tvrzeni 4.1.4. Necht { = SuiSuspexr a (' = $v1$v2qx jsou dvé konfigurace automatu
M ar = albpe — c|dq je pravidlo z R takové, Ze plati ¢ = ('[r] a soucasné | Len(c)—
Len(d)| < i. Potom existuji konfigurace n an' automatu M’ a fetézec m € R™ takové,

Ze plati n =T n'[n].

Dikaz turzeni 4.1.4. 7 platnosti tvrzeni 4.1.1 a definice zobrazeni v vyplyva, zZe
pokud 7 je poc¢ateéni konfigurace automatu M’ a plati n = 1, potom 7’ musi nutné
spliiovat podminky tvrzeni 4.1.2.

JelikoZ pocate¢ni konfigurace automattt M a M’ jsou ekvivalentni, potom na
zékladé platnosti tvrzeni 4.1.3 a definice zobrazeni v musi pro kazdou nasledujici
konfiguraci n = vgr automatu M’, kde ¢ € @ platit, Ze je ekvivalentni konfiguraci

¢ = $v18v2qgr automatu M. 0

Z tvrzeni 4.1.3 vyplyva, Ze limitujicim faktorem schopnosti simulace vypoctu
automatu M automatem M’ je poCet stavi (Dap10,¢), (Dapi1,V)s (Pap20,) a
(Pap21, ) vygenerovanych pii konstrukei automatu M’. Pocet téchto stavi je limi-
tovan maximalni délkou Tetézce 1) urcéenou zvolenou konstantou i. Z vlastnosti zob-
razeni v a algoritmu simulace kroku automatu M automatem M’ vyplyva, Ze pokud
v kazdé konfiguraci ¢ automatu M bude splnéna podminka | Len(u) — Len(v)| < k,

potom pro kazdou konfiguraci n = vgr automatu M’, kde ¢ € ) nutné plati, Ze
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maximalni délka sufixu fetézce v majici jednu ze slozek tvorenou pouze znaky # je
pravé k a nebo méné. Zvolime-li tedy v konstrukci 4.1.1 ¢ = k, potom lemma 4.1
plati.

O

Omezené dvouzasobnikové automaty tedy definuji tiidu bezkontextovych jazyki.
Toto zjisténi je pomérné prekvapujici, kdyz vezmeme v ivahu, zZe oproti zasobniko-
vym automatiim maji k dispozici dalsi zasobnik a tudiz jsou oproti nim vyznamné

rozsiteny.
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Alternativni pristup k optimalizaci
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Kapitola 5
Alternativni pristup k optimalizaci

Obsahem této kapitoly je popis ¢asti syntaktické analyzy, generovani kédu a pridé-
lovani registri v experimentalnim kompiladtoru vyuzivajicim optimaliza¢ni metodu
puvodné navrzenou pro paralelizujici kompilatory. V kontextu, v jakém je nakonec
pouzita, se nejedna o optimalizaci, ale spiSe o alternativni pristup k dané proble-
matice. Vzhledem k tomu, Ze tim ale vznikly problémy, které u béznych jednodu-
chych prekladact neni nutné fesit, rozhodl jsem se tuto problematiku prozkoumat
podrobnéji. V dalsim textu se predpoklada, Ze Ctenar je alespon castecné sezné-
men s problematikou ptekladu, vnitini strukturou bézného prekladace a metodami
syntaktické analyzy. Kompletni popis kompilatoru neni zahrnut, protoze by jiz vy-
bocoval mimo zaméreni této disertacni prace a zbytecné tak zvétsoval jeji rozsah.
Potfebné informace vSak lze najit na doprovodném CD, piipadné i v publikaci [17].
Pripadné dalsi informace tykajici se problematiky syntaktické analyzy a piekladu
1ze téz nalézt v publikacich [1, 2, 3, 15].

V predchozich dvou kapitolach jsme se po teoretické strance vénovali modifi-
kacim dvou formalnich modell souvisejicich s prekladaci. Z téchto dvou modeli
pro nas nyni budou zajimavé predevsim zasobnikové prevodniky, nebot zésobnikovy
prevodnik je formalni model, ktery dokaze formalné definovat ¢innost syntaktického
analyzatoru ptrekladace. Syntakticky analyzator vétsinou predstavuje jadro prekla-
dace, které 1idi cely proces prekladu. Pii své ¢innosti vola lexikalni analyzator, ktery
mu dodava jednotliva slova vstupniho fetézce rozsifena o nékteré dalsi informace.

Takto rozsifena slova v oblasti kompilatori obvykle nazyvame tokeny. Lexikalni
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analyzator obvykle byva tvoren konecnym automatem, ¢i prevodnikem, které jsme
si nadefinovali v kapitole 2.

Posloupnost tokent je prijimana syntaktickym analyzatorem. Soucasné je ge-
nerovana i odpovidajici véta vystupniho jazyka. Vystupni jazyk miize byt tvoren
posloupnosti volani funkci sémantického analyzatoru, pfipadné jinym vhodnym zpi-
sobem zavislym na implementaci konkrétniho prekladace. V ptipadé tspésného pfi-
jeti vstupniho fetézce tokent je pak jako vystup syntaktické analyzy k dispozici
posloupnost Tidicich ptfikazti sémantického analyzatoru nebo v pripadé uzsiho prol-
nuti se sémantickym analyzatorem jiz ¢astecné prelozena forma vstupniho programu
v podobé piislusného mezikddu s vice ¢i méné vyfesenymi sémantickymi zavislostmi.

Kompilator, jehoz dvé vyvojové faze budeme sledovat v této kapitole, zacal vzni-
kat jako paralelizugici kompilator. Tedy kompilator, ktery bézny sekvencéni program
upravi tak, aby byl vhodny pro béh na stroji s vice vypocetnimi jednotkami (ty-
picky viceprocesorovy pocitac). Pozadavky kladené na paralelizujici kompilator jsou
ponékud odlisné, nez pozadavky kladené na bézny sekvencéni kompilator. Témto po-
zadavkiim tedy byl od zacatku podfizen i navrh popisovaného kompilatoru. Pozdéji
se vsak ukézalo, Ze vlastni paralelizace je velmi komplikovany problém a pokusy
o jeji Teseni nepfinasely ocekavané vysledky. Vzhledem k obecnému vyvoji, kdy se
spiSe nez masivni paralelizace sekven¢niho kédu zacaly pouzivat jiné a méné kom-
plikované prostiedky jako tfeba vicevlaknové zpracovani, jsem se rozhodl vyvoj pa-
ralelizujiciho kompilatoru ukoncit. Nicméné, nékteré aspekty castecné vytvoreného

kompilatoru mé inspirovaly k jejich vyuziti v béznych kompilatorech.

5.1 Prvotni pozadavky

Nejprve se tedy podivejme na nékteré pozadavky na paralelizujici kompilator a je-
jich Teseni v tomto kompilatoru. V soucasné dobé je popsana fada optimaliza¢nich
metod pro detekci a nasledné vyuziti skrytého paralelizmu v sekvenc¢nich progra-
mech (napiiklad v [31, 26]). Castym, pomérné podstatnym problémem, bjva mala
granularita tohoto paralelizmu. Pojem granularita predstavuje mnozstvi instrukei,
které se nachéazi v jednom paralelizovatelném tseku programu. Obecné je totiz nutné
pocitat s tim, ze vypocetni jednotky zpracovavajici paralelné jednotlivé tseky kodu

spolu musi komunikovat. Lze predpokladat, ze ¢im méné instrukci se podaii zpra-
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covat mezi dvéma vynucenymi komunikacemi, tim vice se uplatni rezie paralelniho
zpracovani. Idealnim stavem je, pokud mohou vSechny vypocetni jednotky zpraco-
vavat dlouhé, zcela nezavislé bloky instrukci, a teprve po jejich zpracovani si predat
vysledky. Tim je dana jedna z moznych cest — zvétsovani granularity paralelizmu.

Jelikoz jiz byla po teoretické strance zpracovana celd fada metod umoznujicich
detekci a vyuziti paralelizmu, zaméril jsem se ve své praci na optimalizaci syntak-
tické analyzy a prekladu do intermediarniho kédu produkujici sice sekvenéni kéd,
ale s vétsi granularitou, nez bez pouziti této optimalizace. Nasledné, budou-li na
takto vygenerovany kod pouzity jiz znamé optimalizacni metody, budou produko-
vat kvalitnéjsi paralelizovany kdd.

Vétsina optimaliza¢nich metod uvadénych v literatufe (napiiklad v [26, 31]) vy-
uziva ke své ¢innosti grafy datovych zavislosti. Vrcholy téchto grafit odpovidaji jed-
notlivym prikazim programu popripadé rizné velkym blokiim programu v zavislosti
na tom, jak detailni popis datovych zavislosti je v danou chvili vyzadovan. Hrany
pak koresponduji s datovymi zavislostmi prikazi odpovidajicich danym vrcholtim.
Maji-li dva prikazy mezi sebou vice datovych zavislosti, projevi se tato skutecnost
v grafu odpovidajicim poctem hran mezi jejich dvéma uzly. Jednotlivé hrany tedy
predstavuji zavislost zptsobenou pouzitim jedné proménné (pfesnéji jednoho pamé-
tového mista) v raznych piikazech. BéZnou praxi vyuzivanou pfi tvorbé kompila-
tord je vytvareni velkého mnozstvi pomocnych docasnych proménnych v pribéhu
prekladu vyrazu a jejich nasledné vyuziti a maximalni mozné eliminace pii nasled-
nych optimalizacich. Tento postup je vysoce efektivni z hlediska optimalizaci pro
sekvenc¢ni provadéni programu, pro paralelni zpracovani se vsak prili§ nehodi. Vy-
tvareni velkého poc¢tu docasnych proménnych a vysoka troven dekompozice vyrazi
zvétsuje graf datovych zavislosti, takze se jeho zpracovani stava ¢asové naro¢néjsim,
ale také podstatné zvysuje pocet paralelizovatelnych tsekt, které 1ze poté v grafu
datovych zavislosti nalézt. Mezi poctem paralelizovatelnych tsekt a vyslednou gra-
nularitou ziskaného paralelizmu plati pfiblizné nepiimé timeérnost. Predpokladejme,
Ze mame sekvenc¢ni program s n instrukcemi. Pokud jej rozdélime do m paralelnich
blokti a zbyde nam s instrukci, které se nepodafilo paralelizovat, je primérna ve-
likost jednoho paralelniho bloku rovna *=* + r instrukcim, kde r piedstavuje jisté
instrukece zajistujici komunikaci mezi jednotlivymi vypocetnimi jednotkami a tedy i

rezii paralelniho zpracovani jednoho bloku kédu.
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Budeme-li vychazet z uvedeného predpokladu, potom je pro nas vyhodné, aby
vysledny program obsahoval pokud mozno co nejméné paralelizovatelnych bloki
kédu, zato vsak co nejvétsi délky.

Optimalizaci, kterou jsem pro tento ucel vytvoril, jsem nazval spojovdani vyrazi.
Tento nazev presné vystihuje i jeji ¢innost. Hlavni myslenka metody vychazi z pred-
pokladu, ze dalsi optimaliza¢ni metody budou pracovat s grafem datovych zavislosti.
Pro vétsinu existujicich metod je tento predpoklad splnén. Predpokladejme, Ze pa-
ralelizmus prelozenych vyrazi ve tvaru, jaky byva bézné produkovan kompilatory,
ma prilis malou granularitu na to, aby se jej vyplatilo vyuzivat. Potom je nutné
veskery potencialni paralelizmus ve vyrazech upravit tak, aby jej nemohly detekovat
a vyuzit metody, které pouzijeme v dalsich optimalizacnich fazich.

Bézné pouzivanym pristupem pti prekladu vyrazt byva generovani instrukei pro
nacteni operandi, generovani instrukce pro provedeni prekladané operace a nakonec
generovani instrukce pro ulozeni vysledku do doc¢asné proménné. Cely postup se pak
opakuje pro vSechny operace obsazené ve vyrazu. Tento zptisob prace je vyhodny
z hlediska dalsitho mozného vyuziti mezivysledki a naslednych optimalizaci pro sek-
vencni pocitac¢. Ovsem z hlediska paralelizujiciho kompilatoru je vyhodnost tohoto
postupu piinejmensim sporna. Kazda docasnd proménna totiz predstavuje pamé-
tové misto. PFi nasledném vytvareni grafu datovych zavislosti budou brany v tivahu
i docasné proménné a tim padem mohou byt nakonec paralelizovany i velmi malé
podvyrazy puvodnich vyrazt. Povazoval jsem tedy za vhodné, optimalizovat jiz
vlastni generovani instrukci pro zpracovani vyrazu tak, aby béhem jejich vyhodno-
covani nedochéazelo k ukladani mezivysledk a tim padem nemohly byt jednotlivé
fragmenty vyrazi paralelizovany. Tuto optimalizaci lze v kompildtoru pomérné jed-
noduse implementovat vynechanim generovani prebytec¢nych instrukei pro nacitani a
ukladani mezivysledkil a doplnénim mechanizmu pro $ifeni informace o spojovanych
instrukcich v ramci jednoho vyrazu. Moznost paralelizace celych vyrazi zlistane sa-
moziejmé zachovana.

Syntakticka analyza vyuzivajici spojovani vyrazi byla ptivodné fesena jako mo-
difikace metody pracujici rekurzivnim sestupem. Jelikoz se jednd predevsim o mo-
difikaci pti zpracovani vyrazl, mize se pouziti této metody zdat ponékud nevhodné
v porovnani naptiklad s operatorové precedencéni analyzou ¢i LR analyzou. Pokud

vsak vezmeme v tvahu, zZe volba metody byla provedena tak, aby ji bylo mozné

o4



KAPITOLA 5. ALTERNATIVNI PRISTUP K OPTIMALIZACI

pouzit pro cely proces prekladu, pak uz je tato volba pfijatelna. Pouziti operato-
roveé precedenc¢ni analyzy bylo prakticky vylouceno a LR analyza, ackoliv je obecné
silnéjsi, je pomérné tézkopadna a pomala. Zbyvalo tedy vybrat mezi prediktivni
analyzou a rekurzivnim sestupem. Nakonec jsem zvolil rekurzivni sestup pro jeho
vyS$§1 nadzornost a vynikajici podporu pro praci se zasobnikem, nebot je k dispozici
implicitni zasobnik rekurze programovaciho jazyka.

Jak jiz bylo uvedeno vyse, ptivodni princip optimalizace spojovanim vyrazi je
jednoduchy. Pii generovani mezikédu se generuje kompaktni mezikéd vzdy pro cely
vyraz tak, aby v pribéhu vypoctu celého vyrazu nedochazelo k ukladani mezi-
vysledkti do paméti. Tato optimalizace byla nakonec pouzita pouze jako modifi-
kace bézného kompilatoru vyuzivajiciho syntaktickou analyzu rekurzivnim sestu-
pem se soucasnym generovanim mezikédu a ¢astecnou sémantickou analyzou. Tim

ale vznikly jisté problémy, které si popiseme v nasledujici kapitole.

5.2 Realizace kompilatoru

Nyni jiz mtzeme detailnéji popsat implementaci modifikovaného kompilatoru vyu-
zivajiciho spojovani vyrazt. Nejdiive si uvedeme obecné predpoklady a nékteré im-
plementacni detaily. Zasadnim rozdilem mezi tradi¢ni a modifikovanou konstrukci
kompilatoru je bezesporu nemoznost rozdélit vygenerovany kéd na zakladni bloky.
Hranice zakladnich blokt by totiz (pfedevsim pifi piekladu boolovskych vyrazi se
zkracenym vyhodnocovanim) mohly vznikat uprostfed vyrazi, coZ je nepfipustné.
Jak bylo uvedeno dfive, tato metoda nepouziva ukladani mezivysledki vypoc¢ta do
paméti. Instrukce v zakladnim bloku by tudiz nésledné z pohledu béznych algoritmi
pro zpracovani zakladnich blokt pracovaly s hodnotami ,,odnikud“ nebo jesté 1épe
s n¢jakymi nedefinovanymi hodnotami, nebot by se mohlo lehce stat, Ze zpracova-
vané hodnoty by nebyly v ramci zakladniho bloku ani nacteny a dokonce ani nikam
ulozeny. Vzniklou situaci ndzorné demonstruje priklad 5.1.

Pro vyuziti spojovani vyrazu je tedy nutné upravit mechanizmus generovani
instrukei vnitiniho (intermediarniho) kédu a pouzit zcela novy algoritmus pro pfi-
délovani registrii, ktery nebude, narozdil od bézné pouzivanych algoritmii, pracovat
se zakladnimi bloky. Implementace metody spojovani vyrazi vychazi z nasledujicich

predpokladii:
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e Vygenerované instrukce jsou ulozeny v datové struktufe umoznujici ndhodny

pristup k jednotlivym prvkim.

e Kazda instrukce zna umisténi vsech instrukci, jejichz vysledky zpracovava, ve

vygenerovaném kodu.
e Kazda instrukce ma informace o typech registrii, které pouziva.

e Kazda instrukce ma moznost si ,zapamatovat® ¢islo registru, do kterého ma

ulozit vysledek.

e Kazda instrukce pouziva libovolny pocet vstupnich operand a maximalné

jeden vystupni.

e Syntakticky analyzator poskytuje prostfedky pro prenos tdaji o rozpracova-

nych instrukcich v zavislosti na praveé zpracovavaném podstromu.

Prvnich Sest bodt se tykd pouze sémantického analyzatoru a lze je pomérné
jednoduse splnit volbou vhodné datové struktury pro ukladani vygenerovanych in-
strukci intermediarniho kédu. Posledni bod se tyké vyhradné syntaktického analy-
zatoru a pro jeho splnéni potiebujeme jisty mechanizmus pfenosu udaji v pribéhu
prekladu, ktery ndm s vyhodou poskytuje implicitni zasobnik rekurze.

Podivame-li se na strukturu syntaktického analyzatoru jako na zasobnikovy pie-
vodnik, pak vidime, Ze tento pfevodnik piijima Fetézec symboli (tokenti) produ-
kovany lexikalnim analyzatorem a generuje fetézec symboll, ktery predstavuje po-
sloupnost volani funkci sémantického analyzatoru a generovanych instrukei vnitiniho
kédu. Zasobniku pak odpovida implicitni zasobnik rekurze a vlastni program tvorici
syntakticky analyzator predstavuje mnozinu pravidel.

Cinnost celého kompilatoru pfi generovani instrukei pro vypoéet vyrazi v piikazu

prifazeni potom bude probihat podle algoritmu 5.1.

Algoritmus 5.1 (Zpracovani vyrazu metodou spojovani vyrazu). Vstupem

je prekladany vyraz a vystupem jeho reprezentace ve vnitinim kodu.
e Ve vyrazu se objevil operand, ktery jesté nebyl v radmci vyrazu nacten:

— Syntakticky analyzator pozada sémanticky analyzator o generovani in-

strukce pro nacteni pozadovaného operandu.
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* Sémanticky analyzator operand bud vyhleda v tabulce symbold, po-
kud se jednd o proménnou, nebo generuje nacteni konstanty, pokud

se jedna o konstantu.

— Sémanticky analyzator vrati ,,ukazatel“ na tuto instrukci a syntakticky

analyzator si tento ukazatel ulozi do odpovidajiciho atributu.
e Ve vyrazu se vyskytla operace s jednim nebo vice znamymi operandy:

— Syntakticky analyzator pozada sémanticky analyzator o generovani in-
strukce (nebo vice instrukci) pro vypocet pozadované operace a jako
operandy mu preda ukazatele na instrukce, s jejichz vysledky se mé po-

zadovanda operace provést.

— Sémanticky analyzator vrati ukazatel na instrukci, ktera produkuje vy-

sledek pozadované operace.
e Vyraz je cely zpracovan:

— Syntakticky analyzator pozada sémanticky analyzator o zapis hodnoty do
pameéti. Jako hodnotu, ktera se ma zapsat, mu preda operand a ukazatel

na instrukci, po jejimz provedeni je k dispozici vysledek celého vyrazu.

— Sémanticky analyzator operand vyhleda v tabulce symbolt a vygeneruje

zapis hodnoty na odpovidajici pamétové misto.

Vysledkem piekladu vyrazu je tedy datova struktura obsahujici instrukce prelo-
zeného programu ve spravném poradi. Pfedavani dat mezi jednotlivymi instrukcemi
ale neni FeSeno pomoci pamétovych bunék, nybrz provazanim pomoci ukazateld,
kdy kazdy ukazatel predstavuje informaci o pfenosu hodnoty produkované jednou
instrukeci na vstup jiné pripojené instrukce.

Pro preklad boolovskych vyrazt se zkracenym vyhodnocovanim lze pouzit ob-
vykly princip, pouze s tim rozdilem, ze jejich pfipadné neboolovské podvyrazy jsou
pocitany podle vyse uvedeného postupu. Jediny problém muiize nastat v okamziku,
kdy je potfeba pouzit vysledek vyhodnoceni boolovského vyrazu jako vstup dalsi in-
strukce. Jednim z pfedpokladt pro moznost pouziti metody spojovani vyrazt byla
existence pouze jediného vystupniho operandu pro kazdou instrukci. Kazdy boo-

lovsky vyraz se vSak pii zkraceném vyhodnocovani vyhodnocuje ve dvou vétvich

57



KAPITOLA 5. ALTERNATIVNI PRISTUP K OPTIMALIZACI

(pravda, nepravda) a tudiz se muze stat, ze jeho vysledek bude poskytovan sou-
¢asné dvéma instrukcemi a ve fazi prekladu neni mozné rozhodnout, ktera z nich
se ma kdy pouzit. Instrukce zpracovavajici vysledek boolovského vyrazu by tedy
vlastné méla k dispozici dva ukazatele na instrukce, jejichz vysledek méa pouzit,
ale pro jednu vstupni hodnotu. Tento piipad je samoziejmé silné nedeterministicky,
tudiz nezadouci.

Reseni lze provést vice zptisoby. Nejjednodussim je uloZeni obou vystupnich hod-
not do paméti, vygenerovani instrukce pro nacteni této hodnoty z paméti a pouziti
nacitajici instrukce jako vysledku celého vyrazu. Ukladani vysledku do docasné pro-
ménné ale jednak zptsobi vytvoreni nového uzlu v grafu datovych zavislosti a navic
predstavuje zbytecné odkladani a opétovné nacitani mezivysledku. Tento postup byl
pouzit v prvnim testovacim kompilatoru, ale z vyse uvedenych divodi od néj bylo
upusténo a v dalsi, pfepracované, verzi uz je zahrnuta podpora pro udrzovani vazeb

s vice zdrojovymi instrukcemi.

Piiklad 5.1 (Preklad vyrazu). Méjme vyraz
a=ax(corb+c>a—"0b)+ (cand a)

Jedné se o vyraz obsahujici nékolik podvyrazii, z nichz dva jsou logické a ostatni
bézné aritmetické. Vysledky logickych operaci jsou kompatibilni s typy int (celodi-
selny) a float (desetinny s pohyblivou Ffadovou ¢arkou). Pravdivy vysledek logické
operace je reprezentovan jako hodnota 1 a nepravdivy jako 0. Cely vyraz bude vy-
hodnocovan pomoci zkraceného vyhodnocovani, ale jeho vysledkem bude bézné ¢islo,
které se ulozi do proménné a. Priorita operatori je nasledujici (od nejvyssi po nej-
nizsi): Zavorky, nasobeni, s¢itani nebo od¢itani, porovnani, logicky soucin, logicky
soucet. Pokud by byl na vygenerovany kéd aplikovan algoritmus pro rozdéleni na za-
kladni bloky, dojde k rozdéleni tohoto jediného vyrazu na nékolik zédkladnich blokii.
Provazani instrukei pro uchovavani vysledki jednotlivych podvyrazi je ovSsem kom-
pildtorem provedeno v ramci celého vyrazu. Konstrukce zakladnich bloki by toto
propojeni porusila a vysledné pridéleni registri by bylo chybné. Situaci nejlépe vy-
stihuje obrazek 5.1 ilustrujici vazby mezi instrukcemi a pripadné hranice zakladnich
blokii, které by tyto vazby porugily. Cisla ¥adki, na nichZ za¢ina novy zakladni blok,
jsou sazena tucné. Jednd se o skuteény kéd vytvofeny prvni verzi prekladace bez

podpory vicenasobnych vazeb. Instrukce, jejichz popis je sadzen sklonénym pismem,
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jsou generovany proto, aby cely vysledek vyhodnoceni logického vyrazu byl tvoren
jedinou instrukeci.

Poznamka: Jedna se o komentovany skutecny kéd vygenerovany kompilatorem
vyuzivajicim metodu spojovani vyrazl a nazvy instrukci intermediarniho kédu byly

1

ponechany tak, jak byly pouzity v tomto kompildtoru. Malé ,i“ u nazvu instrukci

znamena, ze se jedna o celociselné operace.

5.3 Pridélovani registru

Predpokladejme, Ze mame program prelozeny do intermedidrniho ,pseudokodu®,
kdy jednotlivé instrukce nepracuji s registry, ale zatim jen se vzadjemnymi vazbami,
jak je ukadzano v ptikladu 5.1. Pro pfevedeni do skute¢ného intermediarniho kédu
potfebujeme jesté jednotlivym vazbam pridélit skutec¢né registry. Pridélovani regis-
tri lze realizovat nékolika zptsoby. Prvni verze pfekladace obsahovala pridélovani
nekonecného poctu registrii s moznosti nasledného premapovani na skutecné regis-
try procesoru. Pti feSeni premapovani vSak vyvstaly zbytecné problémy se spravnym
odkladanim obsahu registrii pfi potiebé vice registrii, nez méa procesor. Navic byl
kompilator jako celek zbytecné slozity. Ptivodni algoritmus pfidélujici neomezeny

pocet registrii je tedy uveden pouze pro ilustraci vyvoje tohoto piekladace.

5.3.1 Prvni verze pridélovani registra

V prvni verzi kompilatoru bylo pridélovani registrii feSeno pomoci algoritmu, jehoz

zjednodusena podoba vypada néasledovné.

Algoritmus 5.2. Za predpokladu, ze pri implementaci metody spojovani vyrazu
byly splnény zékladni predpoklady uvedené v kapitole 5.2, lze vygenerovany kod
prochéazet v reverznim potradi — tedy od posledni instrukce k prvni — a postupné

pridélovat registry podle néasledujicich pravidel pro kazdou instrukei:

e Zkontroluj, zda instrukce vraci vysledek a zda je prifazen registr pro ulozeni

vysledku:

— Instrukce vraci vysledek:
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R I rA- - B > ol =
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LDi O nacteni proménné a

LDi 8 nacteni proménné c

JNZi 1 14 ¢ je pravdivé = vysledek logického souctu je 1
LDi 4 nac¢teni proménné b

LDi 8 nacteni proménné ¢ (kéd neni optimalizovan)
Addi 3 4 b+c

LDi O nac¢teni proménné a

LDi 4 nac¢teni proménné b

Subi 6 7 a—>b

GTi 5 8 b+c>a—0

JNZi 9 14 porovnani je pravdivé = vysledek je 1

LCi 0 vysledek logického souctu je 0

STi 11 12  wuloZeni do docasné proménné

JMPi 16 preskoceni ulozeni vysledku 1

LCi 1 vysledek logického souctu je 1

STi 14 12  wloZeni do docasné proménnée

LDi 12 nacteni z docasné promenné

Muli 0 16 nasobeni a s vysledkem logického souctu

LDi 8 nac¢teni proménné c

JZi 18 22 je-li ¢ =0, je zbytecné pocitat logicky soucin
LDi O nacteni proménné a

JNZi 20 25 a je pravdivé = vysledek logického souc¢inu je 1
LCi 0 vysledek logického soucinu je 0

STi 22 16  wuloZeni do docasné proménnée

JMPi 27 preskoceni ulozeni vysledku 1

LCi 1 vysledek logického soucinu je 1

AN el e e e e f o R 2 e

STi 25 16  wloZeni do docasné proménnée
LDi 16 nactent z docasné promenné

Addi 17 27 seCteni a(c or b+ c¢ > a —b) + (c and a)

ﬁvf\

STi 28 0 ulozeni vysledku do proménné a

Obrazek 5.1: Provazani instrukci pomoci jednoduchych vazeb
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* Registr je pfifazen. Prifad tento registr operandu, do kterého se
uklada vysledek.

* Registr neni pfitazen. Jedna se o fatalni chybu. Kam ulozit vysledek?
— Instrukce nevraci vysledek:
* Registr je pritazen. Opét se jedna o fatalni chybu — jinou instrukei
je pozadovan vysledek, ackoliv se zadny neprodukuje.
* Registr neni pfifazen. V poradku — vysledek neni generovan ani

pozadovan.
e Zpracuj vSechny vstupni operandy:

— Operand jiz mé prifazen vstupni registr. Podivej se na zdrojovou instrukci
tohoto operandu, zda ma prifazen vystupni registr:
* Vystupni registr neni piifazen. P¥ifad zdrojové instrukei sviij registr.
x Vystupni registr je prifazen. Vystupni registr zdrojové instrukce se
nesmi shodovat s tvym. Generuj instrukei pro presun (MOV), pomoci
které si presunes vysledek z vystupniho registru zdrojové instrukce
do svého registru. Pokud se oba registry shoduji, jedna se o fatalni
chybu. Dale popsany algoritmus pro pfemapovani registrti by zhava-
roval.
— Operand jesté nema prirazen vystupni registr. Podivej se na zdrojovou
instrukci tohoto operandu, zda ma pritfazen vystupni registr:
x Vystupni registr neni ptirazen. Pouzij prvni volny registr daného typu
a pritad ho jak svému operandu, tak zdrojové instrukci.
x Vystupni registr je pfifazen. PouZij jeji vystupni registr a pfitad ho

svému parametru.

e Uvolni registr, jehoz operand je vystupni a zaroven neni vstupni.

Vyse popsany zplisob je pouzitelny pro instrukce, které maji vSechny operandy
stejného typu. Pro instrukce, které nemaji vSechny operandy stejného typu (na-
ptiklad instrukce pro konverzi typu int na typ float), se uvedeny algoritmus musi

provadét vicekrat, vzdy pouze pro operandy stejného typu. Pritom plati pravidlo, ze
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je nutné nejprve zpracovat vystupni operand a potom v libovolném poradi vstupni
operandy. Chyby, které jsou v algoritmu pridélovani registri oSetfeny, jsou chybami,
které vznikly mimo tento algoritmus. Principem ¢innosti tohoto algoritmu je dano,
ze k uvedenym chybam nikdy nedojde. Pouzité testy tedy slouzi spise pro odhaleni
chyb vzniklych v predchéazejicich ¢astech prekladu. Uvedené tvrzeni se mnohokrat
potvrdilo béhem vyvoje a testovani kompilatoru, ktery popsany algoritmus piidé-
lovani registrii pouzival. VSechny hlasené chyby byly vzdy zptsobeny vinou Spatné
funkce mechanizmu generovani instrukci béhem piekladu.

Tato podoba algoritmu pro ptridélovani registrti byla navrzena jesté v dobé, kdy se
jednalo o paralelizujici kompilator a predpokladalo se, zZe neomezeny pocet registru
bude poskytovat dostatek volnosti pro dalsi optimalizace. Pfednostné jsou ovsem
pridélovany registry s c¢islem mensim, nez je zadana hodnota. Tim je vytvofena
podpora pro nasledné optimalizované premapovani nekonec¢ného poctu registri na
konec¢ny pocet. Registry nad povoleny pocet jsou pouzity pouze v pripadé naprosté
nezbytnosti a pii dostatecném poctu registrit procesoru pravdépodobné béhem pre-
kladu nedojde k situaci, kdy by byly vSechny vycerpany.

Jak bylo uvedeno vyse, tento algoritmus v kombinaci s naslednym premapovéa-
nim se v sekvenénim kompilatoru choval velmi tézkopadné a cely kompilator byl
zbytecéné slozity. Veskeré pokusy o premapovani tedy byly ukonceny a kompilator
byl ponechan jako demonstrac¢ni s pridélovanim neomezeného poctu registrii. Takto

je také ponechan na prilozeném CD.

5.3.2 Druha verze pridélovani registru

Po netspésném ukonceni vyvoje vySe popsané verze kompilatoru jsem se rozhodl
kompletné prepracovat celé pridélovani registrii. Vyvoj této nové verze byl spojen
s tvorbou demonstra¢niho kompildtoru pro vyuku predmétu Zaklady prekladact.
V souladu se zadanim projektu tohoto predmétu byl patiicné upraven vstupni jazyk
a také generovany intermediarni kéd. Piredevsim ale byla kompletné prepracovana
celd sémanticka analyza vcéetné pridélovani registri.

Pridélovani registrti nadale vyuziva provazani instrukei pomoci vazeb. Jsou vsak
podporovany vazby s libovolnym poctem zdrojovych instrukei a libovolnym poctem
cilovych instrukci. Proces pridélovani registrii probiha vzdy globalné v rozsahu jedné

funkce prekladaného programu. Samotné vazby jsou pro kazdou funkci feSeny jako
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nezavisly objekt. Stejné tak generované instrukce tvoii nezavisly objekt. Zaroven
plati, Ze tyto objekty jsou obousmérné provazané, takze kazda instrukce ma jedno-
znacné prifazeny své vstupni a vystupni vazby a kazda vazba mé informace o tom,
které instrukce k ni prisluseji jako zdrojové a které jako cilové.

Podobné jako v ptripadé prvniho kompilatoru, i v tomto kompilatoru probiha
nejprve generovani mezikddu a soucasné s nim i vytvareni vazeb, kdy je kazda nova
instrukce vkladana na konec seznamu instrukci prekladané funkce pomoci nasledu-

jiciho algoritmu.

Algoritmus 5.3 (VlozZeni instrukce). Vstupem jsou maximalné dva ukazatele
na zdrojové instrukce (predpoklddaji se pouze bindrni operace) a ¢islo vazby, ktera
se ma pouzit v pripadé pfipojovani dalsi zdrojové instrukce k jiz existujici vazbé.

Vystupem jsou vytvorend instrukce a identifikator jeji vystupni vazby.
e Vytvor novou instrukci.
e Pro kazdy jeji registr (vstup ¢i vystup této instrukce) proved:

— Pokud je registr vstupni nebo vstupné-vystupni:

x Zkontroluj typovou kompatibilitu zdrojové instrukce. Pokud neni
stejného typu, vloz sekvenci konverznich instrukci. V pripadé typové
nekompatibility ukonc¢i ¢innost a nahlas chybu.

x Propoj tento vstup instrukce s vazbou, se kterou je propojen vystup

zdrojové instrukce.
— Pokud je registr vystupni nebo vstupné-vystupni:

x Pokud se jedna o instrukci pridavajici novou vazbu, tedy o instrukei,
ktera bud nefiguruje jako dalsi zdrojova instrukce u vazby s vice zdro-
jovymi instrukcemi, pripadné je prvni zdrojovou instrukeci takovéto
vazby, vytvol novou vazbu a tuto instrukci s ni propoj jako zdrojo-

vou.

— U propojené vazby inkrementuj ¢ita¢ pouziti.

Po vygenerovani celého kédu aktualné zpracovavané funkce je mozné provést
druhou féazi, a to pridéleni registrii. Jak jsme si jiz uvedli, toto pfidélovani pro-

biha globalné nad celym vygenerovanym mezikdédem této funkce. Je proveden jeden
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prichod generovanym kédem ve sméru toku programu (tedy od prvni instrukece k po-
sledni) a do jisté miry optimalizovanym zptisobem je provedeno pfidéleni registri
jednotlivym vazbam. K objekttim instrukci a vazeb nyni pfibyvaji jesté dalsi dva
objekty. Je to jednak objekt, ktery udrzuje informace o pfislusnosti jednotlivych
registri k jednotlivym vazbam a dale objekt obsahujici informace o vyuziti registru.
Vsechny tyto objekty vyuzivaji pro ulozeni svych dat obousmérné vazany linearni
seznam s jednim aktivnim prvkem a ,zélozkou“, kterd umoznuje uchovat aktivitu
seznamu v urc¢eném okamziku a kdykoliv na tento uchovany prvek nastavit aktivitu
se soucasnym nastavenim zalozky na praveé aktivni prvek.

Ukolem objektu vyuziti registri je uchovavani informace o vyuziti registrti. Volné
registry jsou udrzovany na zacatku seznamu. Kazdym pouzitim se registr presouva
na konec seznamu, naopak, po kazdém uvolnéni se presune na zacatek seznamu. Pri
pridélovani nového registru jsou vzdy pridélovany registry ze zacatku seznamu, ¢imz
je minimalizovana nutnost odkladani obsazenych registrtt do paméti.

Udaje objektu piislusnosti registrit k vazbam jsou vyuzivany v okamziku rozho-
dovani o registru, ktery bude pridélen v okamziku, kdy instrukce pracuje s néjakou
vazbou a této vazbé je nutné pridélit registr. Vlastni pridélovani probiha podle na-

sledujiciho algoritmu.

Algoritmus 5.4 (Pridélovani registrii). Vstupem jsou objekty instrukei a vazeb
mezi instrukcemi. Vystupem je objekt instrukei s prifazenymi registry.
Seznam instrukci je postupné prochazen v poradi vykonavani programu a pro

kazdou z nich je provedeno nésledujici:

e Pokud se jedna o instrukci vlozeni do zasobniku, je mozné, ze dale bude na-
sledovat volani funkce. Pokud jesté neni nastavena zalozka, nastav zalozku na

tuto instrukci. Poté ptidél registr jejimu operandu.

e Pokud se jedna o instrukci volani funkce nebo podprogramu, vygeneruj pred
instrukci oznacenou zalozkou potfebné instrukce pro ulozeni obsahu pouziva-
nych registri do paméti. Pokud Zadné misto neni oznaceno, generuj vse pred
tuto aktualni instrukci. Néasledné za aktualni instrukci vygeneruj instrukce po-
tfebné pro obnovu obsahu registri po navratu z podprogramu. Je-li nasledujici

instrukce instrukci pro vyzvednuti ze zasobniku, je na vrcholu zasobniku na-
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vratova hodnota funkce. Tuto hodnotu je tedy jesté pred obnovenim registri

nutné vyjmout a pridélit ji registr.
e Jedné-li se jakoukoliv jinou instrukci, ptidél registry vSem jejim operandim.

Z ¢innosti tohoto algoritmu je zfejmy jeho nedostatek. V programu nelze libo-
volné pouzivat instrukce pro vkladani do zasobniku, nebot jsou vzdy povazovéany
za ukladani parametri volaného podprogramu ¢i funkce. Pokud tento pozadavek
nelze volbou konstrukce kompilatoru splnit, ¢i existuje-li piimy ptistup k zasobniku
z prekladaného jazyka, je nutné doplnit instrukce o pfiznak ukladéani parametru a
ve vySe uvedeném algoritmu pak pocatek ukladani parametri poznat podle tohoto
priznaku.

Vlastni pridéleni registru pro kazdy operand instrukce probiha podle nasleduji-

ciho algoritmu.

Algoritmus 5.5 (Pfidéleni registru). Vstupem jsou objekty vazeb, pfifazeni
vazeb registriim a vyuziti registri. Vystupem je ¢islo registru. Stav vSech vstupnich

objektl je vSak pribézné aktualizovan, aby odpovidal aktualni konfiguraci.
e Inkrementuj c¢ita¢ pridéleni registru pozadované vazby.
e Zkontroluj umisténi pozadované vazby. Pokud jiz ma pridélen registr, potom:

— Pokud je ¢itac¢ pridéleni roven ¢itaci pouziti, je to posledni pridéleni této
vazby. Oznac tedy pridéleny registr jako volny a v objektu vyuziti registru

jej presun na prvni misto.

— Pokud ma c¢itac pridéleni nizsi hodnotu nez ¢ita¢ pouziti, bude se registr
této vazby jesté pouzivat. Je tedy pravdépodobné nejhorsim kandidatem
pro pridéleni jiné vazby. V objektu vyuziti registri jej tedy presun na

posledni misto.

— Vrat dislo registru.
e Pokud vazba nemé pfifazeny registr, potom proved:

— Zkontroluj prvni registr v seznamu objektu vyuziti registrii

* Pokud neni volny, uvolni ho a vrat jeho ¢islo — je to nejlepsi kandi-
dat.
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- Pokud mas k dispozici volné pamétové misto, pouzij ho a presun
do néj obsah tohoto registru.

- Pokud volné paméfové misto nemads, vytvor ho a presunl do néj
obsah tohoto registru.

- Vazbu, kterd méla tento registr prifazen, oznac jako ulozenou
v pameéti.

- Vrat ¢islo tohoto registru.

*x Pokud je volny, pouze zmén jeho stav na obsazeno a vrat jeho ¢islo.

— Pokud je vazba jiz ulozena v paméti, vygeneruj potfebné instrukce pro
nacteni hodnoty z paméti do pridéleného registru. Uloz si adresu uvolné-
ného pamétového mista pro opétovné vyuziti v pfipadé dalsiho uvoliiovani
registru.

— Zkontroluj ¢itace pouziti a pridéleni této vazby.

x Pokud je citac¢ pridéleni roven ¢itaci pouziti, je to posledni pridé-
leni této vazby. Oznac¢ tedy pridéleny registr jako volny a v objektu
vyuziti registru jej presuin na prvni misto.

* Pokud ma c¢ita¢ pridéleni nizsi hodnotu nez ¢ita¢ pouziti, bude se
registr této vazby jesté pouzivat. Je tedy pravdépodobné nejhorsim
kandidatem pro pridéleni jiné vazby. V objektu vyuziti registri jej

tedy presun na posledni misto.

V nésledujicim prikladu je uveden preklad stejného vyrazu jako v ptikladu 5.1,
tentokrat ovSem s vyuzitim vicenasobnych vazeb a druhé verze pridélovani registrii

tak, jak jsme si ji pravé popsali.
Priklad 5.2. Mé&jme stejny vyraz jako v prikladu 5.1, tedy
a=ax(corb+c>a—"0b)+ (cand a)

Na obrazku 5.2 je tento vyraz prelozeny do cilového kédu druhou verzi prekladace

spolu s doplnénymi vicenasobnymi vazbami.

Jak bylo uvedeno vyse, byl tento zpiisob generovani mezikdédu a pridélovani re-
gistri implementovan v demonstrac¢nim kompilatoru pouzivaném k demonstra¢nim
ucelim pii vyuce predmétu Zaklady prekladact. Kompletni zdrojové kody vcetné

ukazkovych programt jsou opét k dispozici na doprovodném CD.

66



KAPITOLA 5. ALTERNATIVNI PRISTUP K OPTIMALIZACI

0: LLI 0,0 nac¢teni proménné a

1: LLI 1,2 nacteni proménné c

2: g JTI 1,13 ¢ je pravdivé = vysledek logického souctu je 1
3: LLT 1,1 nac¢teni proménné b

4: LLI 2,2 nacteni proménné ¢ (kéd neni optimalizovén)
5: QADI 2,1,2 b+c

6: LLI 1,0 nacteni proménné a

T LLI 3,1 nac¢teni proménné b

8: QSUI 3,1,3 a—25b

9: g GTI 3,2,3 b+c>a—b

10: g JTI 3,13 porovnani je pravdivé = vysledek je 1

11: LVI 3,0 vysledek logického souctu je 0

12: JVP 14 preskoceni nacteni vysledku 1

13: LVI 3,1 vysledek logického souctu je 1

14: MUI 3,0,3 nasobeni a s vysledkem logického souctu

15: LLI 0,2 nac¢teni proménné c

16: g JFI 0,19 je-li ¢ = 0, je zbytecné pocitat logicky soucin
17: LLI 0,0 nacteni proménné a

18: g JTI 0,21 a je pravdivé = vysledek logického soucinu je 1
19: LVI 0,0 vysledek logického soucinu je 0

20: JVP 22 preskoceni nacteni vysledku 1

21: LVI 0,1 vysledek logického soucinu je 1

22: ADI 0,3,0 seCteni a(cor b+ c>a—b)+ (cand a)

23: g SLI 0,0 ulozeni vysledku do proménné a

Obrazek 5.2: Provazani instrukci pomoci vicenasobnych vazeb
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5.4 Shrnuti

V této kapitole jsme se zabyvali alternativnim pfistupem k prekladu inspirovanym
optimaliza¢ni metodou ptivodné urc¢enou pro paralelizujici kompilatory. PTi pouziti
v sekvencnim kompilatoru tato metoda prinasi jisté problémy, jejichz feSeni jsme se
vénovali. Komplexni popis i jednoduchého kompilatoru je vSak natolik rozsahla pro-
blematika, ze by vyrazné ptrekrocila zaméfeni této prace. Proto byly z kompilatoru
vybrany pouze zajimavé pasaze a tyto byly popsany. Podrobnéjsi popis obou disku-
tovanych verzi kompilatoru véetné specifikace prekladanych programovacich jazyki

je vsak mozné najit na ptilozeném CD.
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Kapitola 6
ZAavér

Vv

této prace spociva predevsim v teoretické oblasti, nicméné Cast prace se vénuje i
praktické oblasti, tedy tvorbé kompilatoru. Cela prace byla psana tak, aby byla co
nejvice sobéstacna. Ctenaf se zakladnimi znalostmi z oblasti teoretické informatiky
a kompilatort tak najde v prvni ¢asti struény tvod do problematiky a nasledné
i v8echny potfebné definice formalnich modelt obvykle pouzivanych v souvislosti
s prekladaci.

Po tvodu a zakladnich forméalnich definicich nasleduje vlastni teoreticka cast
prace. Zde je podrobné diskutovana problematika sebereprodukujicich zasobniko-
vych prevodnikii a omezenych zasobnikovych automati.

Sebereprodukujici zasobnikové pirevodniky pfedstavuji velmi silny formalni mo-
del se silou rovnou sile Turingova stroje. I pfes svoji obrovskou silu vsak maji vnitini
strukturu témér totoznou s béznymi zasobnikovymi automaty. Pfi jejich praktické
implementaci tedy neni nutné fesit zadné problémy, které mohou vznikat pfi prak-
tické implementaci zcela novych ¢i vyznamné rozsitenych formalnich modeli. Tato
prace tudiz prinasi novy, alternativni, formalni model, ktery je schopen pfijimat ¢i
generovat vSechny rekurzivné spocetné jazyky. Tim se okamzité nabizi jeho vyuziti
v kompilatorech, kde by mohl nahradit bézné pouzivané zasobnikové prevodniky a
diky své sile eliminovat nutnost pouzivani rtiznych podpirnych c¢asti urcenych pro
zpracovani kontextovych zavislosti, jako jsou naptiklad tabulky symboli.

Jak je ukazano na prikladu sebereprodukujiciho zasobnikového pievodniku pii-

jimajiciho jazyk L(M) = {yy®yly € £*}, kde y predstavuje reverzi fetézce y, lze
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pro nékteré jazyky lezici mimo mnozinu bezkontextovych jazyktt pomérné snadno
najit mnozinu pravidel, a tak vytvorit sebereprodukujici pfevodnik, ktery tento ja-
zyk prijiméa, ¢i generuje. Nicméné, jak uz byva u podobnych modelt obvyklé, je
nalezeni vhodné mnoziny pravidel pro specifikaci potfebného jazyka mimo mno-
zinu bezkontextovych pravidel obecné velmi slozité. Kromé nékterych specialnich
piipadii, jakym je naptiklad zvoleny jazyk L(M) = {yy"y|y € X*}, se pro imple-
mentaci syntaktické analyzy v prekladaci stale jevi jako podstatné jednodussi vyuziti
obycejného zasobnikového prevodniku s kontextovymi zavislostmi feSenymi pomoci
tabulky symbolii. Dokud se nepodafi vytvorit obecny a snadno zvladnutelny postup
specifikace alespon kontextovych jazyki, nelze ocekavat vyraznéjsi praktické vyuziti
sebereprodukujicich zasobnikovych prevodniki, stejné jako fady dalSich mocnych
formalnich modelii.

Druhym formalnim modelem, ktery byl v praci diskutovan jsou omezené dvou-
zasobnikové automaty. Dvouzasobnikové automaty predstavuji velmi dlouho znamy
forméalni model, ktery ma rovnéz stejnou silu jako Turingtv stroj. Pti praktické im-
plementaci takovychto modeli nés velmi Casto zajimaji rtizné aspekty tykajici se
napiiklad casové ¢i prostorové narocnosti vypoctu. Proto se na tyto modely casto
kladou rizné omezujici pozadavky. V kontrastu se zdanlivé velmi omezujicim po-
zadavkem na jedinou a navic soucasnou obratku v obou zasobnicich v pribéhu
celého vypoctu, je diskutovan zdanlivé benevolentni pozadavek na maximalni ve-
likost rozdilu délek obou zasobnikd v pribéhu vypoctu. Ackoliv je dokazano, ze
prvni podminka silu automatu neovlivni, v této praci bylo dokazano, ze druha pod-
minka ji degraduje na uroven béznych zasobnikovych automati, tedy na mnozinu
bezkontextovych jazyki.

Na teoretickou cast zabyvajici se alternativnimi modely souvisejicimi s kompi-
latory navazuje praktickd cast. Ta se zabyva alternativnim vyuzitim jednoduché
optimalizac¢ni metody. Tato metoda byla ptvodné navrzena pro paralelizujici kom-
piladtory jako pripravna metoda za tcelem zvyseni granularity skrytého paralelizmu
pred pouzitim dalsich optimalizacnich metod. Tato kapitola se vSak zabyva vyuzi-
tim této, piivodné optimalizacni, metody jako alternativniho zptisobu generovani
vnitiniho kédu v sekvencénich kompilatorech. Generovany vnitini kéd neuklada me-
zivysledky vypoc¢tid do paméti ani do registrii, ale vyuziva provazani generovaného

kédu pomoci vazeb. Kazda instrukce tak ma k dispozici informaci, které instrukce
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generuji data, s nimiz ma pracovat. Diky tomu generovany vnitini kod nemtize byt
dale zpracovan béznymi algoritmy pro ptridélovani registri. Proto byly vyvinuty dva
nové algoritmy pro pfidélovani registrti pracujici s vytvorenymi vazbami. Popisu
zpusobu generovani kédu a nasledné i algoritmiim pro pridélovani registri v tomto
kompilatoru je vénovana prevazna cast paté kapitoly.

Rozsahlost diskutované problematiky vsak natolik prekracuje ramec této prace,
ze dokumentace k obéma verzim demonstracniho kompilatoru vyuzivajiciho vytvo-

fené algoritmy nebyla zaclenéna a byla ponechana pouze na pfilozeném CD.
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