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Parsery bottom-up

• LR(0)

• LR(1)

• LR(k)

• sprytne uproszczenia

Parsery LR(0)

Notacja:LR(0)

• input czytany zlewej na prawą,

• pRawostronne wyprowadzenie jest rekonstruowane,

• czytamy,0 znaków inputu przed podjęciem decyzji

Tylko gramatyki prefixowe

w∈ LG ⇔ żaden prefixw należy doLG

(przy braku tej własnósci – po rozpoznaniu prefixu parser nie wiedziałby czy za-
przestác, bo nie wie, czy jest na końcu inputu)

nie jest to istotne ograniczenie:

L język bezkontekstowy⇒
L′ = {w$|w∈ L} jest bezkontekstowy z własnością prefixów

Handle

• S
∗⇒r SyAx→ yαx jest wyprowadzeniem prawostronnym, toα jest handle

Poszukiwanie handle



sytuacja:α na stosie,x po prawej stronie głowicy. tj.S
∗⇒r αx.

Kroki parsera:

• Redukcja, jésli handle na szczycie stosu

• Shift w przeciwnym wypadku

Handle zαx to:

• suffix α, albo

• ciąg składający się częściowo zα i czę́sciowo zx,

• podciągx.

textbfLemat Handle nie leży ẃsrodku stosu.

Miejsca handle

Dowód t pierwszy moment gdy handle leży ẃsrodku stosu. rozważamy krok
t−1:

Przypadek 1:

x

xA

Keller verbleibende EingabezeichenSchritt

t−1

t

Reduce

znak A musi jako nieterminal należeć do handle! (gdyby, nie, to symbolA
przeszedłby niezmieniony do chwilit +1 , a to znaczyłoby że krok wyprowadzenia
prawostronnego z chwilit +1 do chwili t zignorowałbyA)

Miejsca handle

Przypadek 2:

x

x

Keller verbleibende EingabezeichenSchritt

t−1

t

a

a

Handle

auch Handle
Shift
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Element

Jésli A→ αβ jest produkcją,
to A→ α ·β jestelementem(α,β mogą býc puste)

Intuicje:
x to nieprzeczytana część inputu,α to zawartósć stosu

S
∗⇒r αx

Handleβ znajduje się czę́sciowo wα i czę́sciowo wx.
kropka odziela czę́sci i odpowiada kropce wA→ α ·β

Żywotny prefix

niechS
∗⇒r αx,

β - handle dlaαx.

Wtedy prefixy ciąguαx jest żywotny, jeśli nie sięga zaβ.

Handle︷ ︸︸ ︷
︸ ︷︷ ︸

żywotny prefix

Ważne elementy

ElementA→ α ·β jestważnydla żywotnego prefixuγ, jeśli istnieje wyprowa-
dzenie prawostronne typu

S
∗⇒r δAw⇒r δαβw

gdzieγ = δα ( αβ to handle dlaδαβw).

Zastosowania ważnych elementów

Dla handle (i tylko dla handle) mamy element z punktemna pierwszej z pra-
wej pozycji (tj. rightmost)!

Takie elementy nazywają sięzupełne.

Rozpoznawanie handle = znalezienie ważnych elementów dla każdego żywot-
nego prefixa.
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Automat skończony dla obliczania ważnych elementów

Stany:elementy i stan początkowyq0,
automat niedeterministyczny

Funkcja przej́scia:

• δ(q0,ε) = {S→ ·α |S→ α jest produkcją}

• δ(A→ α ·Xβ,X) zawieraA→ αX ·β
dla każdegoX (terminal lub nieterminal)

Uzasadnienie:
niechA→ α ·Xβ będzie ważny dlaγ.
Tzn., istniejeS

∗⇒r δAw⇒r δα︸︷︷︸
γ

Xβw

Wtedy:
S

∗⇒r δAw⇒r δαX︸︷︷︸
γX

βw

i elementA→ αX ·β jest ważny dlaγX.

Automat skończony dla obliczania ważnych elementów

Funkcja przej́scia, cd:

• δ(A→ α ·Bβ,ε) zawieraB→ ·η |B→ η produkcja

Uzasadnienie:
niechA→ α ·Bβ ważny element dlaγ,
tj.
S

∗⇒r δAw⇒r δα︸︷︷︸
γ

Bβw.

wtedy też
S

∗⇒r δAw⇒r δαBβw
∗⇒r δαBβ′w⇒r δα︸︷︷︸

γ

ηβ′w.

Tzn. B→ ·η jest ważny dlaγ.

Zamiana na automat deterministyczny
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Konstrukcja potęgowa - ale “leniwa”, konstruujemy tylko te zbiory, które po-
trzebujemy

przykład:Gramatyka:
S′→ Sc
S→ SA|A
A→ aSb|ab

Automat niederministyczny
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Automat deterministyczny
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Twierdzenie

δ(q0,γ) (stan po wczytaniuγ) zawiera

A→ α ·β

wtedy i tylko wtedy gdy
A→ α ·β

jest ważny dlaγ.

(⇒) oczywiste (na podstawie definicji).
(⇐)
Trzeba pokazác, że ważny element jest osiągalny.
NiechA→ α ·β będzie ważny dlaγ, tj.

S
∗⇒r γ1Aw⇒r γ1α︸︷︷︸

γ

βw

Pokazujemy, żeδ(q0,γ1) zawieraA→ ·αβ.
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Wtedy kilka kroków (przesunięcie kropki) pokazuje, żeδ(q0,γ) za-
wiera elementA→ α ·β.

Indukcja po długósci wyprowadzenia.

WyprowadzenieS
∗⇒r γ1Awprzedstawiamy jako

S
∗⇒r γ2Bx⇒r γ2γ3Aγ4x

∗⇒r γ2γ3︸︷︷︸
γ1

A yx︸︷︷︸
w

Z powodu wyprowadzenia
S

∗⇒r γ2Bx⇒r γ2γ3Aγ4x element[B→ ·γ3Aγ4] jest ważny dlaγ2.

Z indukcji δ(q0,γ2) zawiera także[B→ ·γ3Aγ4].
Wtedy: δ(q0,γ2γ3) zawieraB→ γ3 ·Aγ4.
Po jednym kroku:δ(q0,γ2γ3) = δ(q0,γ1) zawieraA→ ·αβ.

Gramatyki LR(0)

Gramatyka bezkontekstowa nazywa się LR(0), jeśli:

1) Symbol początkowySnie występuje po prawej stronie produkcji.

2) Dla każdego żywotnego prefixuγ mamy: jésli A→α· jest ważny dlaγ, wtedy

– żaden inny elementC→ δ· nie jest ważny dlaγ.

– żaden inny element z symbolem terminalnym po prawej stronie kropki
nie jest ważny dlaγ.

(pomijamy zagadnienia, jakie występują gdyα = ε)

Uwagi do definicji

definicja dopasowana do budowy parsera:

warunek 1) łatwy do osiągnięcia:
nowy symbol startowy:S′, jedyna produkcja dlaS′ to S′→ S.
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warunek 2.1) służy do unikania konfliktów przy parsingu. np. dwa ważne ele-
mentyA→ α·, C→ δ· dla jednegoγ wskazywałyby na dwie różne redukcje.

warunek 2.2) podobnie:A→α· i B→ β ·cδ dawałyby konflikt typu Shift-Reduce.

Testowanie na własnósć LR(0)

• konstruuj deterministyczny automat skończony, który oblicza ważne ele-
menty,

• sprawdź czy żaden stan mie przeczy własnościom LR(0).

Konstrukcja parsera LR(0)

NiechG będzie gramatyką LR(0).

TwierdzenieMożna skonstruowác automat deterministyczny ze stosem rozpo-
znającyLG.

(ten automat nazywamyLR(0)–parserem.

Konstrukcja parsera LR(0)

akceptowanie parser akceptuje z pustym stosem.

zawartość stosu: X1s1X2s2 . . .Xksk, gdzie

• X1X2 . . .Kk + nieprzeczytana część inputu= “Rechtssatzform”

• X1 . . .Xk tworzy żywotny prefix,

• si jest stanem automatu, który oblicza ważne elementy, po przeczytaniu
X1 . . .Xi .

X1

s1

Xk

sk
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Konstrukcja parsera LR(0)

Krok parsera:

Przypadek 1: Redukcja– sk zawiera pełny element(A→ Xk−i . . .Xk)

W stosie znajduje się handleXk−i . . .Xk

• usún Xk−isk−i . . .Xksk ze stosu

• przeczytajsk−i−1

• wpiszA na stos

• wpisz na stos stanδ(sk−i−1,A) automatu dlaX1 . . .Xk−i−1A.

Przypadek 2: Shift – sk nie zawiera pełnego elementu. Brak handle na stosie.
Dalej wypełniamy:

• przeczytaj następny znak inputu i wpisz na stos jakoXk+1,

• obliczsk+1 = δ(sk,Xk+1) i wpisz na stos.

Poprawnósć parsera

TwierdzenieLR(0)-parser prawidłowo pracuje dla gramatyk LR(0).

• jeśli istnieje wyprowadzenie prawostronne, to jest ono rekonstruowane krok
po kroku (brak niedeterminizmu!)
Istotnie, jésli A→ α· i B→ γ ·ρ jest ważny dla prefixuω, wtedy pierwszy
znakρ to nieterminal. Wtedy elementB→ γ ·ρ nie może býc użyty do Shift-
u. Więc parsermusi robić co trzeba.

Moc LR(0)

Twierdzenie
Jésli L jest językiem bezkontekstowym, dla którego istnieje automat determi-

nistyczny ze stosem, który akceptuje z pustym stosem, to
L ma gramatykę LR(0).

• wszystko co można zrobić, można zrobíc za pomocą LR(0)

• nikt nie mówi, że łatwo skonstruować gramatykę,
nikt nie mówi, że automat ma mało stanów
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Przypomnienie - równoważnósć automatów ze stosem i CFL

Najważniejszy trick przy budowie gramatyki: stany postaci[qX p].
Znaczenie: „wpisujemyX na stos w stanieq, usuwamyX przy staniep“.

czas

zawartosc stosu

niezmieniony

Xn

X2

X1

X1+ input

X2

Xn

Przypomnienie - równoważnósć automatów ze stosem i CFL

Dla przej́scia(q,X)→ (q1,X1X2 . . .Xn) automatu ze stosem mamy produkcję:
[q,X,q′]→ [q1X1q2][q2X2q3] . . . [qnXnq′]
(q1,q2, . . . ,qn−1 są dowolne).

Konstrukcja gramatyki

niechQ zbiór stanów automatuM,
δ - funkcja przej́sciaM.

Stany nieterminalne:

• [qX p] p,q∈Q, gdzieX symbol ze stosu

• AqaY q∈Q, a to symbol inputu,Y symbol ze stosu

AqaY gwarantowác mają, żeGM jest LR(0).
Produkcje:

(1) S→ [q0Z0p] dla każdegop∈Q
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(2) [qY p]→ AqaY,
jeśli δ(q,a,Y) = (p,ε)

(3) [qYqk+1]→ AqaY[q1X1q2][q2X2q3] · · · [qkXkqk+1],
jeśli δ(q,a,Y) = (q1,X1 . . .Xk) ∀q2, . . . ,qk ∈Q

(4) AqaY→ a ∀q,a,Y

Szkic dowodu

[q,X, p] [q,X, p]

[ ][ ] AqaY[ ][ ]

przedtem teraz

a

a[ ][ ]

Podstawowa własnósć

Ciąg krokówM, w trakcie którychM czyta input,
odpowiada

ciągowi prawostronnych wyprowadzeń przy pomocy produkcji typuAqaY→ a
(w odbiciu zwierciadlanym)

Powód:[qY p]→ AqaY︸︷︷︸
później

[qX1p1] · · · [pkXk+1p]︸ ︷︷ ︸
zostaje wczésniej

zastąpione przez terminale

• Zakładamy, że gramatyka nie ma zbędnych symboli.

• Dla [qX p] niechwqX p będzie ciąg terminali t.że:[qX p] ∗⇒r wqX p
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• h(α) to ciąg jaki można wyprowadzić z α:

h(AqaY) = a

h([qX p]) = wqX p

h(XY) = h(X)h(Y)

• FunkcjaN: N(γ) jest liczbą kroków automatu, które odpowiadają wyprowa-
dzeniuγ ∗⇒r h(γ). Tj.

N(AqaY) = 1

N([qX p]) = liczba kroków dlawqX p

• Funkcjam (ślad wyprowadzenia):

m(AqaY) = (qaY)

m([qX p]) = (ciąg indeksówA dla wyprowadzenia zwqX p)R

m(XY) = m(X)m(Y)

Podstawowa własnósć zdefiniowanej gramatyki

Jésli X → β i Y → δ są produkcjami postaci (2) oraz (3), wtedyδ nie jest
właściwympodciągiemβ.

Wynika to z tego, żeAqaY (pierwszy znak wβ) koduje długósć β.

Kierunek dowodu

Aby wykazác własnósć LR(0) musimy pokazác że jésli B→ β· jest ważny dla
żywotnego prefixuγ, to:

• żaden elementAqaX → ·a nie jest ważny dlaγ,

• żaden elementC→ α· nie jest ważny dlaγ.

Lemat NiechJ = zbiór ważnych elementów dla żywotnego prefixuγ.
Jésli B→ β· jest wJ, to żadenAqaY→ ·a nie należy doJ.

Dowód Lematu
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Przypadek 1: B→ β· jest postaciS→ [q0Z0p]·.
Wtedyγ = [q0Z0p].

Jésli AqaY→ ·a jest wJ, to

S
∗⇒r γAqaYy.

Ale γ istnieje tylko po pierwszym kroku wyprowadzenia.

Dowód Lematu

Przypadek 2: B→ β· jest postaci[qY p]→ AqaY[ ][ ] · · · [ ]·,
Wtedyγ = γ′β.
Załóżmy, że mamy wyprowadzenia:
S

∗⇒r γ′βy
S

∗⇒r γ′βAqaYy′.
β może tylko býc otrzymane z produkcjiB→ β.
W momencie powstaniaβ nie możeAqaY stác po prawej stronieB (prawo-
stronne wyprowadzenie!).
Ale wtedy w następnym kroku używany ostatni nieterminal zβ!

Dowód Lematu

Przypadek 3: B→ β· jest postaciApbZ→ b·

• γAqaY jest żywotnym prefixem, boAqaY→ ·a jest ważny dlaγ

• z drugiej stronyγ = γ′b, gdyż ApbZ → b· jest ważny dlaγ. Więc γAqaY =
γ′bAqaY to żywotny prefix.

Dowód Lematu

• jeśli b 6= ε, to mielibýsmy terminal na lewo od nieterminala. Dla tej grama-
tyki to niemożliwe. Więc:b = ε.

• Rozważamy żywotne prefixyγAqaY, γApεZ.

Pokażemy, że automat nie będzie deterministyczny. Rozpatrujemy:
h(γAqaY) = h(γ)a i h(γApεZ) = h(γ)
RozważamyN(γ)+1 krokówM nah(γ)a:
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– pierwszeN(γ)+1 krokówM nah(γ)a = h(γApεZ)a to m(γ)m(ApεZ) =
m(γ)(p,ε,Z).

– Z drugiej strony ponieważh(γ)a = h(γAqaY), jestN(γ)+ 1 kroków w
m(γAqaY) = m(γ)m(AqaY) = m(γ)(q,a,Y)

Czę́sć 2 dowodu własnósci LR(0)

Lemat
NiechJ będzie zbiorem ważnych elementów dlaγ.

Jésli B→ β· ∈ J, to żaden inny elementC→ α· nie jest wJ.

Dowód

Przypadek 1: B→ β·, C→ α· nie są elementami typuAqaY→ a·

• β = A...[ ] . . . [ ] – wtedyA... wyznaczaβ

• B→ β ma formęS→ [q0Z0p] - łatwe ...jak poprzednio

Dowód

Przypadek 2: B→ β·, C→ α· są postaciAqaY→ a·.
Podprzypadki:

a) α = β:

rozważamyN(γ)+1 kroków nah(γ)a

Wtedyh(γAqαY) = h(γ)α i h(γAq′βY′) = h(γ)β = h(γ)α

1. nah(γAqαY) pierwszeN(γ)+1 kroków to:

m(γ)m(AqαY) = m(γ)(qαY)

2. dlah(γAq′βY′) pierwszychN(γ)+1 kroków to:

m(γ)m(Aq′βY′) = m(γ)(q′β Y′)

niedeterminizm!
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Dowód

b) α = ε:

RozważmyN(γ)+1 kroków nah(γ)β.

Rozważamy inputy:
h(γAqεY) = h(γ) i h(γAq′βY′) = h(γ)β

Dla h(γ)β:
z powoduγAqεY obliczenie tom(γ)(qεY).

z powoduγAq′βY′ obliczenie tom(γ)(q′βY′).

Dla tego samego inputu dwa różne obliczenia.

c) α = β = ε ....

Przypadek 3:B→ β· ma formęAqaY→ a·, aleC→ α· nie.

β︷︸︸︷
γ a︸ ︷︷ ︸

α

Mielibyśmy terminale wα, co nie może się zdarzyć.

Inne parsery

Tabela Parsera (ROM)

Input

Stos

Akcje GoTo
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Inne parsery

• Na stosie:s0X1s1X2s· · ·Xmsm

• Konfiguracja:(s0X1s1X2s· · ·Xmsm︸ ︷︷ ︸
stos

, aiai+1 · · ·an$︸ ︷︷ ︸
nie przeczytana część

inputu

)

• Operacje

ACTION(sm,a), poprzez Look–up w tabeli parsera:

1. shift s : wpisza na stos, dodatkowos

2. redukuj: przezA→ β
3. akceptuj

4. error

Nowa konfiguracja:

dla 1.) (s0X1s1X2s2 · · ·Xmsmais,ai+1 · · ·an$)

s= GOTO(sm,ai),

dla 2.) (s0X1s1X2s2 · · ·Xm−rsm−rAs,ai · · ·an$)

s= GOTO(sm−r ,A), gdzier = długósć β

Simple–LR–Parsing Table (SLR)

Jésli LR(0) dla danej gramatyki nie funktionuje, SLR pomaga uniknąć konflik-
tów

Idea: użyć następny symbol inputu do decyzji.

Przykład: mamy handleβ, orazγ,
nie wiadomo czy użýc A→ β czyB→ γ
Czytamy następny znakc.
Jésli np. c∈ FOLLOW(A) i c 6∈ FOLLOW(B), to tylko A→ β wchodzi w grę.

Definicja parsera SLR

Jak LR(0), ale używamy informacje:
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• Jésli A→ α· należy dosm, wtedy

ACTION(sm,a)= zredukuj przy pomocyA→α, jeśli a∈ FOLLOW(A).

• Jésli A→ α ·aβ jest wsm, wtedy ACTION(sm,a)= shift

Nie chodzi tylko o wczesne wykrywanie błędów!
Tabela SLR nie może zawierać żadnych konfliktów.
ACTION(sm,a) musi býc jednoznacznie zdefiniowana.

Przykład

E′→ E, E → E +T |T, T → T ∗F |F , F → (E) | id

• nie jest LR(0):
rozważE′⇒ E orazE′⇒ E → E +T.
Dla prefixaE następujące elementy są ważne:
E′→ E·, E → E ·+T.
Konflikt typu shift-reduce.

• dla SLR: jak wygląda ACTION dla stanu
I = {E′→ E·, E → E ·+T} ?

ACTION(I1,$) = akceptuj

ACTION(I1,+) = shift

Unikamy konfliktu, bo FOLLOW(E′) nie zawiera "+".

SLR nie zawsze wystarcza

Gramatyka:
S→ L = R|R
L→∗R| id
R→ L
Jest jednoznaczna!
StanI2 = {S→ L·= R, R→ L·} opisuje ważne elementy dla prefixuL.

• zauważmy, że „=“ ∈ FOLLOW(R)
(boS⇒r L = R⇒r ∗R= R)
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• ACTION(I2,=) = shift, z powodu elementuS→ L·= R

ACTION(I2,=) = reduce, ponieważ= należy do FOLLOW(R)

Konflikt! SLR-parser nie działa.

Kanoniczne tabele LR

Intensywniej używamy następnego znaku.

LR(1)–elementjest postaci [LR(0)–element, symbol inputu].
Element [A,→ α ·β,a] nazywa sięważnydla prefixuγ, jeśli istnieje wyprowa-

dzenie prawostronne takie że:

S
∗⇒r δAw⇒r δαβw

gdzieγ = δα i a jest pierwszym terminalemw (lub w = ε oraza = $).
Więca∈ FOLLOW(A).
Uwaga: a nie musi być następnym znakiem inputu!

Przykład

Gramatyka: S→ BB, B→ aB|b, tak więcL = a∗ba∗b

• S⇒r BB⇒r BaB⇒r aBab⇒r aaBab⇒r aaa︸︷︷︸Bab,

więc [B→ a·B,a] jest ważny dlaaaa.

• S⇒r BB⇒r BaB⇒r Baa︸︷︷︸B,

więc [B→ a·B,$] jest ważny dlaBaa.

• Czy [B→ a·B,a] jest ważny dlaBaa? Jésli tak, to

S
∗⇒r BaBa...⇒r BaaBa...

∗⇒r a. . .aba. . .aba. . ..
Ale dla słów zL może drugieb stác tylko na kóncu. Więc[B→ a ·B,a] nie
jest ważny dlaBaa.

Idea obliczenia ważnych LR(1)–elementów
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• niech[A→ α ·B,a] ważny LR(1)–element dlaδα, oraz

S
∗⇒r δAax⇒r δαBax

B→η⇒r δαηax

Wtedy[B→ ·η,a] jest ważny dlaδα.

Idea obliczenia ważnych LR(1)–elementów

• Ogólnie:
niech[A→ α ·Bβ,a] ważny LR(1)–element dlaγ,

S
∗⇒r δAax⇒r δαBβax

∗⇒r δαBβ′ax⇒r δα︸︷︷︸
γ

ηβ′ax,

wtedy [B→ ·η,y] jest ważny dlaγ, gdziey to pierwszy symbolβ′ax. (β′
zawiera tylko symbole terminalne.)

Co zy?

Przypadek 1:β′ = ε, wtedyy = a

Przypadek 2:β′ 6= ε, wtedy

y∈ FIRST(β′ax) = FIRST(β′a) ∈ FIRST(βa)︸ ︷︷ ︸
już znane

Idea obliczenia ważnych LR(1)–elementów

• niech [A→ α ·Xβ,a] ważny dlaγ.
ponieważS

∗⇒r δAax⇒r δαX︸︷︷︸
γ′

βax

jest[A→ α ·Xβ,a] ważny dlaγ′.

Procedura obliczania elementów LR(1)
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PROCEDURE CLOSURE(I ); (tranzytywne domknięcie)
REPEAT
∀ elementu[A→ α ·Bβ,a] ∈ I , produkcjiB→ γ,
b∈ FIRST(βa) oraz[B→ ·γ,b] /∈ I :
I := I ∪ [B→ ·γ,b]

UNTIL nie ma zmian
outputI

Procedura obliczania elementów LR(1)

PROCEDURE GOTO(I ,X); (X to symbol z inputu.)
I := {[A→ αX ·β,a] | [A→ α ·Xβ,a] ∈ I}
outputI

MAIN PART;
C := CLOSURE({[S′→ ·S] | S′→ Sw gramatyce})
REPEAT dla każdegoI ∈C, X t.że GOTO(I ,X) 6= /0

C := C∪{ CLOSURE(GOTO(I ,X))}
UNTIL nie ma zmian wC.

Sposób działania

tabela parsingu steruje parserem. Niecha - aktualny symbol z tasmy,I – sym-
bol na wierzchu stosu. (I to zbiór ważnych elementów LR(1)).

• Jésli [A→ α ·aβ,b] ∈ I , wykonaj Shift:

– głowica na tásmie przesuwa się na prawo,

– dwa nowe symbole na stos:
a oraz CLOSURE(GOTO(I ,a)).

• Jésli [A→ α·,a] ∈ I , wtedy ACTION(I ,a) = reduce przy pomocyA→ α

• Jésli [S′→ S·,$] ∈ I , wtedy ACTION(I ,S) = akceptuj.

Gramatyki LR(1)

Gramatyka nazywa się LR(1), jeśli żadne konflikty nie występują w ACTION().
Typy konfliktów:

20



[A→ α·,b]
[A→ β·,b]

}
konflikt reduce–reduce

[A→ α ·aβ,c]
[B→ β·,a]

}
konflikt shift–reduce

Konstrukcja tabeli

gramatyka: S′→ S,S→CC,C→ cC|d

S’

S

C

C

S , $

C C , $

c C , c/d

d , c/d S

C

C

C C , $

c C , $

d , $

C

C

C

c C , $

c C , $

d , $

C

C

C

c C , c/d

c C , c/d

d , c / d

C d , c/d

C c C , c/d

C d , $

C c C , $

S C C , $

S’ S , $
S

C

c

d

d

C

c
d

c

C

c

d

C

I1

I2

I3

I4

I5

I6

I7

I8 I9

0I

Kanoniczna tabela parsingu

stan ACTION GOTO
c d $ S C

0 s3 s4 1 2
1 ACC
2 s6 s7 5
3 s3 s4 8
4 r3 r3
5 r1
6 s6 s7 9
7 r3
8 r2 r2
9 r2
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• Każda gramatyka SLR jest LR(1).
( ale LR(1)- parser może okazać się większy - niepotrzebnie)

• Nie każda LR(1) jest SLR.

• Praktycznie LR(1)- parsery są często wystarczające, choć nie każda grama-
tyka dCFL jest LR(1).

• LR(1)-tabela jest często za duża dla praktycznych zastosowań.

⇒ Motywacja dla gramatyk i parserów pomiędzy SLR oraz LR(1).
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