
Bezkontextové gramatiky 
 

 
Def.     BKG:    G = (N, T, P, S)         kde 
 
     1. N je množina neterminálních symbol ů, 
     2. T  "   "     terminálních      "   , 
     3. S ∈∈∈∈ N  je po čáte ční symbol, 
     4. P je množina p řepisovacích pravidel tvaru 
                 A ->  αααα    ,   kde A  ∈∈∈∈  N,    αααα ∈∈∈∈ (N ∪∪∪∪ T)* 
 
Bezkontextový jazyk 
Def.     BKL:    L(G) = { w : S  =>*  w ,  w ∈∈∈∈ T* } 
   Tj.L(G) je množina řet ězc ů derivovatelných z S 
Úmluva pro zjednodušení zápis ů: 
a, b, c, ... p ředstavují terminální symboly 
A, B, C, ...  „   neterminální   „ 
X, Y, Z, ...  „  N ∪∪∪∪ T 
αααα, β, γ, ...    „ řet ězce z N ∪∪∪∪ T 
u, v, z, . .   „   „    z terminálních symbol ů 
e   p ředstavuje prázdný řet ězec 
- DERIVACE řet ězce αααα je posloupnost krok ů odvození αααα  pomocí 

přepisovacích pravidel gramatiky 

  S = αααα1 => αααα2 => … => αααα n = αααα 
  Dtto S =>* αααα  pozn.: =>* je uzáv ěr relace => 
 
- P ŘÍMÁ DERIVACE αααα A β  => αααα γ β ,  kde A -> γ  є P 
- DERIVA ČNÍ STROM je grafickým vyjád řením derivace (struktury) 
   řet ězce. Ko řenem je po čáte ční symbol, uzly jsou 
    prvky N ∪∪∪∪ T, listy jsou prvky T, v ětve z uzlu  

A vedou do uzl ů, které zleva doprava tvo ří řet ězec 
αααα, který je pravou stranou pravidla A → αααα 

 
Př. G[E] 
 E → T | E + T 
 T → F | T * F 
 F → ( E ) | i 
 Vytvo řte deriva ční strom a derivaci v ěty nap ř. i + i * i 
 (na tabuli) 
Vztah derivace a deriva čního stromu: derivaci odpovídá jeden 
strom, jednomu stromu odpovídá více derivací. 
  

- KANONICKÉ DERIVACE  
o Levá derivace  -expanduje vždy nejlev ější neterminál 
o Pravá derivace  -expanduje vždy nejprav ější neterminál 
 

 
Př. levá a pravá derivace v ěty i + i * i 
 na tabuli 



 
 
- V ĚTNÁ FORMA 

Def.: Řet ězec αααα se nazývá v ětnou formou  v gramatice G, 
         s po čáte čním symbolem S, platí-li: 
 
           S  =>* αααα, kde         αααα  ∈∈∈∈ (N ∪∪∪∪ T)* 
 
 
- V ĚTA 

Def.: Řet ězec αααα se nazývá v ětou v gramatice G, 
         s po čáte čním symbolem S, platí-li: 
 
           S  =>* αααα, kde         αααα  ∈∈∈∈ T* 
 
 
- FRÁZE 

   Def.: Nech ť λ =  αααα β γ je v ětná forma v gramatice G. 
Podřet ězec β se nazývá frází v ětné formy λ vzhledem 
k neterminálnímu symbolu A, platí-li  
  S  =>* αααα A γ     a     A =>* β 
 
Tzn.frázi tvo ří listy podstromu deriva čního stromu. 
 

- JEDNODUCHÁ FRÁZE větné formy αααα A γ  vzhledem k neterm. A je 
podřet ězec β, platí-li 

S  =>* αααα A γ     a     A => β 
 

- L-FRÁZE  
je nejlev ější jednoduchou frází 

 
Př.  
Najdi fráze, jednoduché fráze a l-frázi v ětné formy i*i+i v G[E] 
     (na tabuli) 
 
Problémy analýzy p ři konstrukci deriva čního stromu: 
 
1.(shora dol ů)  Kterou z pravých stran vybrat k derivování 
 
2.(zdola nahoru) Jak vymezit l-frázi  a  na co ji r edukovat 
 
 
řešení: -bu ď analýza s návratem (neefektivní, složitost kubická ) 
 
        -nebo deterministická analýza (jen pro n ěkteré‚ druhy BKG) 
 



Vícezna čnost gramatik 
 
Def. V ěta generovaná  gramatikou G je vícezna čná, existují-li 
     alespo ň dva r ůzné deriva ční stromy této v ěty. 
     G pak rovn ěž nazýváme vícezna čnou. 
 
Př.  Jazyk { a mca n ; m, n >= 0 } 
 
     je generován gramatikou    S -> aS | Sa | c 
 
     -Je v ěta  aaca  jednozna čná? jak vypadá strom, je jen jeden? 
 
     -M ůže pro nejednozna čnou gramatiku existovat ekvivalentní 
      jednozna čná  gramatika? M ůže:  S -> aS | Z 
        Z -> Za | c 
 
Př.  G[E]      E -> E + E | E * E | i 
 
     -Jaké jsou d ůsledky v generovaném jazyce ? 
 
 
Věta: Nutnou podmínkou jednozna čnosti gramatiky je, aby pro žádný 

neterminální  symbol  neexistovalo  jak  pravidlo r ekurzivní      
zprava, tak i pravidlo rekurzivní zleva. 

 
 
Problém  nejednozna čnosti bezkontextov ěch  jazyk ů je algoritmicky                        
nerozhodnutelný. Tzn. je dokázáno, že nikdy nebude existovat pro 
takový problém algoritmus. 
 
 
Př.   Syntaktický tvar podmín ěného p říkazu: 
 
           S  ->  a S b S  |  a S  |  c 
 
     -Je G[S] vícezna čná  ? 
 
 
           S1 -> a S2 b S1  |  a S1  |  c 
           S2 -> a S2 b S2  |  c 
 
 
     Gramatika je také‚ vícezna čná, existují-li v G pro rekurzivní 
neterm. symbol A alespo ň 2  rekurzivní pravidla, z nichž jedno je 
rekurzivní zprava (zleva) a  má shodný prefix (post fix) 
rekurzivního symbolu A s druhým pravidlem. 
 
 
     Jazyky,  které  nelze  generovat  jednozna čnou gramatikou se 
nazývají inherentn ě nejednozna čné. 



Úpravy gramatik  

 
Odstran ění zbyte čných symbol ů 
        
Zbyte čný je takový symbol X, který bu ď (1.)je-li neterminální z 
něj nelze generovat terminální řet ězec, nebo (2.)a ť je terminální 
či neterminální, je nedosažitelný z S.       
        1. 
 
   S  =>*  w X y   =>*  w x y , kde w, x, y ∈∈∈∈ T* 
 
    2. 
 
 Postup p ři eliminaci zbyte čných symbol ů 

1.  a)Ozna číme všechny X ∈∈∈∈T.  
 b)Ozna číme všechny X ∈∈∈∈N, pro n ěž existuje X-pravidlo, jehož 
  pravá strana neobsahuje neozna čený symbol. 

      c)Opakujeme  krok b), dokud p řibývá ozna čených symbol ů.  
  d)Neoznazna čené symboly jsou zbyte čné.  
  2. a) Ozna číme po čáte ční symbol S. 

b) Ozna číme všechny symboly z pravých stran pravidel  
 s ozna čeným levostranným symbolem. 

 c)Opakujeme  krok b), dokud p řibývá ozna čených symbol ů.  
  d)Neozna čené symboly jsou zbyte čné.  
! záleží na po řadí krok ů 1. a 2. ! 
Př. G[S]: S → a | A  A → A B  B → b 
 
 
Odstran ění prázdných pravidel 

 
Gramatika G je bez prázdných pravidel, jestliže bu ď neobsahuje 
žádné pravidlo A → e, nebo obsahuje jediné takové pravidlo tvaru 
S → e   a  S se nevyskytuje na pravé stran ě žádného 
pravidla v G.  

 
Postup p ři odstran ění prázdných pravidel 

1.  Označíme všechny symboly X, pro n ěž existuje pravidlo s 
prázdnou pravou stranou. 

2.  Označíme všechny symboly X, pro n ěž existuje pravidlo s  
pravou stranou obsahující pouze ozna čené symboly. 

3.  Opakujeme 2 dokud p řibývá ozna čených symbol ů. 
4.  Takto získanou množinu ozna číme N e . 
5.  Každé pravidlo gramatiky mající na pravé stran ě jeden či více 

symbol ů z N e ,  nahradíme množinou pravidel vzniklých všemi 
možnými zp ůsoby vypušt ění v pravých stranách symbol ů z N e. 
Případn ě vznikající pravidla tvaru X → e do výsledné 
gramatiky neza řazujeme. 

6.  Obsahuje-li N e po čáte ční symbol S, vytvo říme nový po čáte ční 
symbol S´ s pravidly S´ → e 
               a  S´ → S 



(Gramatika bez prázdných pravidel je nezkracující, větné formy 
při derivování se nezkracují) 
 

Př. Na tabuli. Odstra ňte prázdná pravidla z G[S]: S → a S b S | e 
 
 Výsledek: S´ → S | e 
   S → a S b S | a b S | a S b | a b 

 
 

Odstran ění jednoduchých pravidel 
 

Jednoduchá pravidla mají tvar  A → B , kde  A, B ∈∈∈∈ N 
 
Odstran ění = žádný problém = nahradíme A → B všemi možnými 
pravidly vzniklými zám ěnou B za pravé strany B-pravidel 
Př. Zkusme pro G[E] na tabuli 

 
Odstran ění cykl ů 

 
A  =>* A implikuje existenci jednoduchých pravidel 
Cyklus je evidentní nešvar. Pro č? 
Cykly eliminujeme odstran ěním jednoduchých pravidel. 
 
 

Odstran ění libovolného pravidla 
 
Nechť chceme z G odstranit pravidlo A → αααα B β.  Musíme proto 
místo n ěj dát do G všechna pravidla tvaru   A → αααα γ β,  kde γ jsou 
pravé strany B pravidel. 

Př. V G s pravidly A → a A A | b odstranit pravidlo A → a A A 
 Na tabuli:  
 Výsledek: A → a a A A A | a b A | b 
 
 
Upravená gramatika 

 
neobsahuje  cykly, e-pravidla a zbyte čné symboly  



Odstran ění  levé  rekurze 
( Greibachové normální forma: ∀∀∀∀pravé strany za čínají terminálem) 

  
  Levorekurzivní gramatiku nelze použít k analýze s hora dol ů 
  
 
Odstran ění pravidla rekurzivního zleva: 
    
    Nech ť je dána BKG  G = (N, T, P, S),  ve které‚              
                                                               
    A  →  A αααα1   | A αααα2   | ... | A ααααm   | ββββ1  | ββββ2    | ... | ββββn                
                                                                
    jsou všechna A pravidla v P a žádné‚ z  ββββ  neza číná  A.        
                                                                
    Pak  G' =  ( N ∪∪∪∪ { A'},  T, P',  S ),  kde P' obsahuje místo                                                               
    uvedených pravidel pravidla:                             
                                                                    
    A  → ββββ1 | ββββ2 | … | ββββn | ββββ1 A'| ββββ2 A'| … | ββββn A' 
    A' → αααα1 | αααα2 | … | ααααm | αααα1 A' | αααα2 A'| …| ααααm A' 
                                                             
    je ekvivalentní s gramatikou G                            
  
Levou rekurzi nahradíme pravou, jak je zřejmé z obr. 

   
Př.a) G[E] na tabuli. E → E + T | T ?pro č nepoužijeme E → T + E 

  T → T * F | F 
      F → ( E ) | i  
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Alternativa odstran ění s kratším výsledkem: 
 
Ekvivalentní bude jak vidno z obr. i gramatika s pr avidly 
 

A  → ββββ1 A'| ββββ2 A'| … | ββββn A'  
     A' → αααα1 A' | αααα2 A'| …| ααααm A' | e 
 

    
 
Př.b) G[E] na tabuli.  E → E + T | T   

T → T * F | F 
     F → ( E ) | i  
 
 
 
 
Pro pohodlné: 
Výsledek p ř.a)       výsledek p ř.b) 
E →→→→ T | T E’       E →→→→ T E’ 
E‘ →→→→ +T | + T E‘      E‘ →→→→ + T E‘ | e 
T →→→→ F | F T’       T →→→→ F T’ 
T‘ →→→→ * F | * F T’       T‘ →→→→ * F T’ | e 
F →→→→ ( E ) | i       F →→→→ ( E ) | i 
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Odstran ění levé rekurze (v četn ě nep římé rekurze): 
 
1. Zvolíme uspo řádání na N = {A1, A2, ... An} tak, aby: 
     je-li   Ai   →   αααα      pravidlo, jehož pravá strana za číná  
     neterminálním symbolem  Aj , pak  j > i . 
     P ři řaďme  i = 1 
 
2. Odstraníme p římou levou rekurzi u Ai pravidel (postup viz výše) 
 
3. Je-li i = n, pak jsme získali výslednou G' a sko nči 
 
     Jinak p ři řaď  i = i + 1 ;  j = 1 
 
4. Každé‚ pravidlo tvaru   Ai → Aj γγγγ      nahra ď  pravidly 
 
     Ai → αααα1 γγγγ | αααα2 γγγγ| … | ααααp γγγγ,  kde 
 
     Aj → αααα1 | αααα2 | … | ααααp      jsou všechna   Aj  pravidla 
 
5. Je-li j = i - 1 jdi na krok 2., jinak j = j + 1 a jdi na 4. 
 
Př. na tabuli s použitím kratší alt.: A →→→→ B C | a 
            B →→→→ C A | A b 

C →→→→ A B | CC | a  
 

1. Zvolíme uspo řádání A 1 = A < A 2 = B < A 3 = C a p ři řadíme i=1 
2. Odstanime p řípadnou levou rekurzi u A 1 pravidel(žádná tam není) 
   Proto do výsledku jdou pravidla A →→→→ B C | a  
3. i ≠ n, proto i=2 a j=1 

4. Vnutíme uspo řádání B pravidl ům:  B →→→→ C A | B C b | a b 
5. j = i-1  proto d ělej bod 2. 
2. Te ď z nich odstraníme p římou levou rekurzi. Do výsledku jde: 
   B →→→→ C A B’ | a b B‘  B‘ →→→→ C b B‘ | e 
3. i ≠ n, proto i=3 a j=1 
4. Vnutíme uspo řádání C pravidl ům s ohledem na A: 
   C →→→→ B C B | a B | CC | a  
5. j ≠ i-1  proto j = 2 a d ělej znovu bod 4. 
4. Vnutíme uspo řádání C pravidl ům i vzhledem k B: 
   C →→→→ C A B’C B | a b B‘ C B | a B | CC | a  
5. j = i-1  proto d ělej bod 2 a do výsledku p ůjde: 
2. C →→→→ a b B‘ C B C‘| a B C‘| a C‘  
   C‘ →→→→ A B’C B C‘| C C‘| e 
3. Konec



Zásobníkové automaty 
 
ZA je abstraktní model syntaktického analyzátoru BK  jazyk ů 
Obecně je: 
-jednocestný, 
-nedeterministický, 
-s nekone čnou pam ětí (zásobníkem) 
 
 vstupní 
 páska 
 
      
      jednosm ěrný read only posuv  
       
 
 
 
 
 
 
      Obousm ěrný read-write  
      posuv 
     
zásobník  Z0 Z1 Z2  . . .  Zm    
 
    
Definice: 
ZA  P = ( Q, Σ,  Γ,  δ,  q 0 ,  Z 0 ,  F ) 
   1  2   3   4    5    6    7  
1.Kone čná množina stav ů 
2.Kone čná vstupní abeceda 
3.Kone čná abeceda zásobníkových symbol ů 
4.Zobrazení δ:  Q x ( Σ ∪∪∪∪ {e} ) x Γ →→→→ 2 Q x Γ* 

5.Po čáte ční stav řadi če   q 0 ∈∈∈∈  Q 
6.Dno zásobníku   Z 0 ∈∈∈∈  Γ 
7.Množina koncových stav ů   F ⊂⊂⊂⊂  Q  
 
Konfigurace ZA  ( q, w, α )  ∈∈∈∈  Q x Σ*  x Γ*  
    
  Stav řadi če 
   Dosud nep řečtený vstup 
       Obsah zásobníku 
 
Pozn.: Je to akcepta ční automat, ne p řekladový. 
Přechod ZA je binární relace  ├ nad množinou konfigurací,    
nebo její p-tou mocninou  ├p  či uzáv ěrem  ├*   a ├+  
( q, aw, ααααβ ) ├  ( p, w, γ β ) jestliže δ( q, a, α ) obsahuje    
( p, γ ),  a ∈∈∈∈ T ∪∪∪∪ {e},   αααα, ββββ, γγγγ ∈∈∈∈ Γ* 

Př. na tabuli. Popsat P akceptující L = {  0 n 1 n}  kde n ≥ 0  

a1   a2    . . .   an 

 

Řadič 



Počáte ční konfigurace ZA  je  (q 0 , w , Z 0 ),  kde w ∈∈∈∈  Σ*   
 
Interpretace zápisu p řechodové fce 
δ(q, a, b) = { (p1, γγγγ1), (p2, γγγγ2), . . ., (pn, γγγγn) }  
ZA ve stavu q, se vstupním symbolem a, vrcholovým řet ězcem 
zásobníku b, p řejde do n ěkterého ze stav ů pi a vrchol αααα nahradí 
příslušným řet ězcem γγγγi ∈∈∈∈ Γ* . 
 
Přechod bez čtení vstupního symbolu (e-p řechod) 
δ(q, e, αααα) = { (p1, γγγγ1), (p2, γγγγ2), . . ., (pn, γγγγn) } 
 
Def. 
Rozší řený ZA (RZA) je sedmice  P = ( Q, Σ, Γ, δ, q 0 , Z 0 , F ) 
kde δ: Q x ( Σ ∪∪∪∪ {e} ) x Γ*   →→→→   Q x Γ* 

tj. reaguje na vrcholové řet ězce zásobníku 
Př. popsat P akceptující L = {  w w R } kde w ∈ {a, b}* 
 R má význam „reverzní“ 
 P = ({q,p}, {a, b}, {a,b,S,Z},  δ,  q, Z, {p} ) 
          cokoliv  
 δ(q,a,e )  =  {(q, a)}  
 δ(q,b,e )  =  {(q, b)}  
 δ(q,e,e )  =  {(q, S)} to je e-p řechod, vloží st řed S 
 δ(q,e,aSa ) =  {(q, S)} to je e-p řechod 
 δ(q,e,bSb ) =  {(q, S)} to je e-p řechod 
 δ(q,e,ZS )  =  {(p, e)}  
 
 
 Nap ř akceptace v ěty abba 
( q, abba, Z) ├ ( q, bba, Za ) ├ ( q, ba, Zab ) ├ ( q, ba, ZabS ) 
├ ( q, a, ZabSb ) ├ ( q, a, ZaS ) ├ ( q, e, ZaSa ) ├ ( q, e, ZS ) 
├ ( p, e, e ) 
 
 
 
 
 
Def. 
Věta w jazyka m ůže být akceptována zásobníkovým automatem  
P = (Q, Σ, Γ, δ, q 0, Z 0, F) dvojím zp ůsobem: 
 

a)  přechodem do koncového stavu 
 

L( P) = { w: (q 0, w, Z 0) ├*  (q, e, γγγγ), γγγγ ∈∈∈∈ Γ* , q ∈∈∈∈ F, w ∈∈∈∈ Σ* } 
 

b)  s prázdným zásobníkem 
 
Le( P) = { w: (q 0, w, Z 0) ├*  (q, e, e), q ∈∈∈∈ Q, w ∈∈∈∈ Σ* } 



Vztah bezkontextových gramatik a zásobníkových auto matů 
 
Pro danou BKG  G = (N, T, P, S) m ůžeme sestrojit Z A  P  takový, 
že  L(G) = L( PP  ). Platí to i opa čně. 
 
A. 
Konstrukce  ZA, který je modelem syntaktické analýz y metodou shora 
dol ů. 
 
 PP = ( {q}, T, N ∪∪∪∪ T, δδδδ, S, Ø ),  kde  δδδδ  je definováno takto: 
 

1.  δδδδ(q, e, A) = { (q, αααα): A → αααα є P} pro ∀∀∀∀ A є N, 

2.  δδδδ(q, a, a) = { (q, e) } pro ∀∀∀∀a є T. 
 
Operaci 1. nazýváme expanzí (nahradí na vrcholu zás obníku a tím i 
ve v ětné form ě neterminální symbol n ěkterou jeho pravou stranou). 
 
Operaci 2. nazýváme srovnáním ( čteného vstupního symbolu a symbolu 
z vrcholu zásobníku). 
 
Tento ZA má vrchol zásobníku vždy vlevo. 
 
Př. Zapsat P pro G[E] (na tabuli) 
 
P = ( {q}, {(,),+,*,a}, {E,T,F,(,),+,*,a}, δδδδ, q, E, Ø) 
δδδδ(q, e, E) = {(q, E+T), (q, T)} 
δδδδ(q, e, T) = {(q, T*F), (q, F)} 
δδδδ(q, e, F) = {(q, (E)), (q, a)}  
δδδδ(q,a‘,a‘) = {(q, e)} pro ∀∀∀∀a’ ∈∈∈∈ {(,),+,*,a} 
 
Např. zpracování v ěty a+a 
 Tady je vrchol zásobníku        

(q, a+a, E) ├  (q, a+a, E + T ) ├  (q, a+a, T + T ) to jsou expanze 

├  (q, a+a, F + T ) ├  (q, a+a, a + T ) te ď provedeme 2krát srovnání 

├  (q, +a, + T ) ├  (q, a, T ) a op ět expandujeme 

├ (q, a, F ) ├ (q, a, a ) a naposledy srovnáme ├ (q, e, e ) 
 
Zásobník je po p řečtení vstupního řet ězce prázdný, takže řet ězec 
byl akceptován 
 
 
 
 
 



B. 
Konstrukce  ZA, který je modelem syntaktické analýz y metodou zdola 
nahoru.  
 
 PP = ( {q, r}, T, N ∪∪∪∪ T ∪∪∪∪ {#}, δδδδ, q, #, {r} ),  kde  δδδδ  je 
definováno takto: 
 

1.  δδδδ(q, a, e) = { (q, a) }  pro ∀∀∀∀a є T, 
2.  δδδδ(q, e, αααα) = { (q, A) : A → αααα є P }, 
3.  δδδδ(q, e, #S) = { (r, e) }. 

 
Operaci 1. nazýváme p řesun (p řesun vstupního symbolu na vrchol 
zásobníku). 
 
Operaci 2.nazýváme redukce (náhrada pravé strany pr avidla na 
vrcholu zásobníku a tím i ve v ětné form ě stranou levou). 
 
Operace 3. je p řijetí. 
 
Tento ZA má vrchol zásobníku vpravo. 
Konfiguraci budeme zapisovat ve tvaru: (stav, zásob ník, vstup).  
Zřet ězením stavu zásobníku se zbytkem vstupu pak uvidíme  
jednotlivé v ětné formy  
 
Př. Zapsat P pro G[E] (na tabuli) 
 
P = ({q,r}, {(,),+,*,a}, {#,E,T,F,(,),+,*,a}, δδδδ, q, #, r)  

δδδδ(q, a‘, e) = { (q, a‘) }  pro ∀∀∀∀a є T, 
δδδδ(q, e, E+T) = { (q, E) }   

 δδδδ(q, e, T)   = { (q, E) } 
 δδδδ(q, e, T*F) = { (q, T) } 
 … 
 δδδδ(q, e, #E) = { (r, e) } 
 
Např. zpracování v ěty a+a  
      Vrchol  

(q, #, a+a) ├ (q, #a, +a) ├ (q, #F, +a) ├ (q, #T, +a) 

├ (q, #E, +a) ├ (q, #E+, a) ├ (q, #E+a, e) ├ (q, #E+F, e) 

├ (q, #E+T, e) ├ (q, #E, e) ├  (r, e, e) 
 
ZA konstruované dle A. i B. jsou obecn ě nedeterministické 
(nepoužitelné pro SA). Pro konstrukci SA lze použít  bu ď: 
 

a)  Deterministickou simulaci nedeterministického ZA = 
algoritmus syntaktické analýzy s návraty. 

b)  Zdokonalit konstrukci ZA tak, aby byl pro ur čitou t řídu BKG 
deterministický. 

Pozn.: Obsah zásobníku z řet ězený se zbytkem vstupu je v ětnou 
formou. 


