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Préambule
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sémantique.

Une versiońelectronique de ce polycopié estégalement disponible dans la page
du site web du cours̀a l’adresse :http ://www.comp.sci.sitew.com
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1.3 Les interpŕeteurs . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 6
1.4 Caract́eristiques d’un bon compilateur . . . . . . . . . . . . . . .7
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5.9.1 Associativit́e des oṕerateurs . . . . . . . . . . . . . . . .78
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6.3.3 Un deuxìeme exemple . . . . . . . . . . . . . . . . . . .86
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6.6.1 Principe . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . .92
6.6.2 Un exemple . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . .93

6.7 Analyseur syntaxique LL(1) dirigé par une table . . . . . . . . . .95
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7.5.2 Pŕećedence des opérateurs . . . . . . . . . . . . . . . . .105
7.5.3 Les symboles non-terminaux . . . . . . . . . . . . . . . .107
7.5.4 Typage des symboles . . . . . . . . . . . . . . . . . . . .107
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6.10 Proćedure d’analyse syntaxique. . . . . . . . . . . . . . . . . . .95
6.11 Algorithme de remplissage de la table d’analyseLL(1). . . . . . . 97
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Chapitre 1

Introduction à la compilation
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1.2.1 Le front-end . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 4
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1.1 Notion de compilation

Les langages de haut-niveau sont appropriés aux programmeurs humains et se
caract́erisent par une très grande diff́erence du langage machine que l’ordinateur
sait ex́ecuter. Ainsi, des moyens pour combler le fossé entre les langages de haut-
niveau et le langage machine sont nécessaires. C’est là òu le compilateur entre en
jeu.

1.1.1 D́efinition

Définition 1.1.1 Un compilateur est un programme quitraduit un programme
écrit dans un langageL vers un autre programméecrit dans un autre langageL′.
Durant ce processus de traduction, le compilateur détecteráegalement les erreurs
évidentes du programmeur.



2 Introduction à la compilation

La figure1.1 illustre le sch́ema ǵeńeral d’un compilateur :

FIG. 1.1 – Sch́ema ǵeńeral d’un compilateur.

Le programme de d́epart s’appeleprogramme sourceet le programme d’arriv́e
s’appeleprogramme cible.

D’ordinaire,L est un langage de programmation de haut-niveau(C ou Java par
exemple) etL′ est un langage de bas-niveau(par exemple un code machine adapté
à un ordinateur particulier).

Exemple 1.1.1

• gcc : compilateur deC vers de l’assembleur.

• javac : compilateur deJava vers du byte code.

• latex 2html : compilateur deLatex vers duPostcript ou duHTML.

1.1.2 Avantages d’un compilateur

L’utilisation d’un compilateur permet de gagner plusieurs avantages :

. Il permet de programmer avec un niveau supérieur d’abstraction plutôt qu’en
assembleur ou en langage machine.

. Il permet de faciliter la t̂ache de la programmation en permettant d’écrire
des programmes lisibles, modulaires, maintenables et réutilisables.

. Il permet de s’eloigner de l’architecture de la machine et donc d’écrire des
programmes portables.
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. Il permet de d́etecter des erreurs et donc d’écrire des programmes plus
fiables.

1.1.3 Les principales t̂aches d’un compilateur

. Lire et analyser le programme source.

. Détecter des erreurs(lexicales, syntaxiques et sémantiques).

. Écrire dans un langage intermédiaire la śequence d’instructions qui seront
exécut́ees par la machine.

. Optimiser cette śequence d’instructions, notament la taille du code intermédiaire
et sa vitesse d’éxecution.

. Traduire les instructions du langage intermédiaire dans le langage cible.

1.2 Les phases d’un compilateur

Traditionellement, un compilateur se découpe en trois grandes parties :

. Le front-end (ou partie frontale) qui se compose de troisphases d’ana-
lysequi sont : l’analyse lexicale, l’analyse syntaxique et l’analyse sémantique.

. Le coeur (ou partie médiane) qui travaille sur unerepr ésentation in-
termédiaire du programme, ind́ependantèa la fois du langage source et
du langage cible.

. Le back-end (ou partie arri ère) qui contient troisphases de synth̀ese
qui sont : la production du code intermédiaire, l’optimisation du code in-
termédiaire et la production du code cible.

La figure1.2 montre le sch́ema global d’un compilateur travaillant avec cette divi-
sion en trois parties. L’avantage de ce découpage est la réutilisabilit́e du coeur̀a la
fois pour diff́erents langages sources et différents langages cibles. Le rôle fonda-
mental du coeur est la production d’une représentation interḿediaire entre le code
source et le code cible. Cette représentation doit̂etre plus facilèa construire et̀a
manipuler, mais aussi plus facileà traduire.
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FIG. 1.2 – Division classique d’un compilateur.

1.2.1 Le front-end

Il comprend troiśetapes d’analyse qui sont :

. L’ analyse lexicale: elle prend en entrée le texte du programme source et
fournit la liste delexèmes(jetons ou tokens), avec pour chaque lexème
sonunit é lexicaleà laquelle il appartient(en plus d’autres informations).
Le texte est lu caractère par caractère et diviśe enlexèmes, qui correspond
chacuǹa un mot valide dans le langage de programmation source. Unmot-
clé, le nom d’une variable, uneconstante nuḿerique sont deslexèmes.

. L’ analyse syntaxique: elle prend la liste des lexèmes produite par l’analyse
lexicale et regroupe ces derniers en une structure d’arbre(appeĺee l’arbre
de syntaxe) qui reflète la structure grammaticale du programme source.

. L’ analyse śemantique: elle prend en entrée l’arbre de syntaxe pour déterminer
si le programme source viole certaines règles de coh́erence. Par exemple, si
une variable est utiliśee mais non d́eclaŕee ou si elle est utiliśee dans un
contexte n’ayant pas un sens pour le type de la variable, comme l’addition
d’un nombre avec une chaı̂ne de caractères(valable enJavascipt, mais non
valable enC).

1.2.2 Le back-end

Il comprend troiśetapes de synthèse qui sont :

. La production du code intermédiaire : le programme source est traduit en
une repŕesentation interḿediaire simple qui est ind́ependante de la machine.

. L’ optimisation du code intermédiaire : le code interḿediaire produit est
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amélioré de façoǹa ce que le code machine résultant s’́exécute le plus rapi-
dement possible.

. La production du code cible : le code interḿediaire optimiśe est conver-
tit en code cible qui est soit du code machine translatable ou du code en
lanagage d’assemblage. Une tâche cruciale de cettéetape est l’allocation
des registers: les noms des variables symboliques utilisés dans le code in-
termédiaire seront traduits en nombres dont chacun correspondà un registre
dans le code machine cible.

La figure1.3 résume le sch́ema globale d’un compilateur avec sesétapes :

FIG. 1.3 – Sch́ema ǵeńeral d’un compilateur avec sesétapes.

1.2.3 Les diff́erents modules

Le processus de compilation nécessite d’autres modules supplémentaires :

. Le gestionnaire de la table des symboles: une table de symbole est une
table qui stocke les informations nécessaires sur les lexèmes. Le gestion-
naire de la table des symboles est un programme qui gère cette table(construction
de la table, insertions et recherches).

. Legestionnaire des erreurs: il s’agit du module responsable de la détection
et de la signalisation des erreurs rencontrées dans le programme source.
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. Le pr é-processeur: certains langages(commeC) ont besoin d’un module
qui effectue un pŕe-traitement du texte source avant de déclencher le proces-
sus de compilation. Le plus souvent la tâche de ce module consisteà faire
des recherche/remplacement de texte ou d’inclusion de certains fichiers.

. L’ assemblageet l’édition de lien : le code en langage d’assemblage est tra-
duit en repŕesentation binaire et les addresses des variables et des fonctions
sont fix́ees. Ces deux́etapes sont typiquement effectués par des programmes
fournis par la machine ou par le constructeur du système d’exploitation, et
ne font pas partie du compilateur lui-même.

. Le chargeur : c’est un programme qui charge le code machine absolue dans
la mémoire principale(la RAM) de l’ordinateur.

La figure1.4 résume l’environnement d’un compilateur :

FIG. 1.4 – Sch́ema ǵeńeral de l’environnement d’un compilateur.

1.3 Les interpréteurs

L’ interpr étation constitue une autre solution pour implémenter un langage
de programmation. Uninterpr éteur, au lieu de produire du code cibleà partir de
l’arbre de syntaxe, effectue lui-m̂eme les oṕerations sṕecifiées dans le code source.
En fait, l’arbre de syntaxe sera traité directement pouŕevaluer les expressions et
exécuter les instructions. Un interpréteur aura besoin de traiter la même pìece
de l’arbre de syntaxe plusieurs fois(par exemple, le corps d’une boucle). Par
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suite, l’interpŕetation est typiquement plus lente que l’exécution d’un programme
compiĺe.

Exemple 1.3.1Basic, Visual Basic, JavaScript et Matlab sont deslangages in-
terprét́es.

La compilation et l’interpŕetation peuvent̂etre combińees pour impĺementer un
langage de programmation : le compilateur produira le code intermédiaire, lequel
est ensuite interprét́e par un interpŕeteur(au lieu d’̂etre compiĺe en code machine).

1.4 Caract́eristiques d’un bon compilateur

Voici les caract́eristiques d’un ”bon compilateur” :

. Il doit géńerer un code objet optimisé en temps et en espace.

. Le temps de compilation est très rapide.

. Il doit déctecter toutes les erreurs lexicales et syntaxiques.

. Il doit détecter le maximum des erreurs sémantiques.

. Le nombre de passes de compilation est très ŕeduit.

. Les messages d’erreurs sont clairs et précis.





Chapitre 2

Expressions ŕegulières et automates
finis

2.1 Langages formels

2.1.1 Alphabets

Définition 2.1.1 Un alphabetest un ensembleA fini non vide(A 6= ∅) desym-
boles.

Par exemple, pour décire des nombres binaires, on utilise l’alphabetA = {0, 1}.
L’ ASCII et l’EBCDIC sont des exemples d’alphabet informatiques. Les sym-
boles les plus couramment utilisés sont :

• Les lettres :a, b, ...,z, A, B, ...,Z, α, β, ...,ω

• Les chiffres :0, 1, ...,9

• Les symboles math́ematiques : +, -, *, /,√ , ...

2.1.2 Mots

Définition 2.1.2 Un mot(ouchâıne) w sur un alphabetA, est uneséqeunce finie
et ordonńeede symboles deA. Si la suite des symboles dew est forḿee par les
symboles respectifs :a1, a2, ...,an (où ai ∈ A dénote lei-ème symbole dew), on
écrit w = a1a2...an.

Définition 2.1.3 Siw = a1a2...an est un mot, le nombren représnte le nombre de
symboles contenus dans le motw et s’appelle lalongueur du motw. On le note
aussi par|w|.
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Par exemple,11010 est un mot sur l’alphabetA = {0, 1} de longueur5.

Définition 2.1.4 Sur tout alphabetA, on peut d́efinir un mot sṕecial : le mot vide
not́e ε, comméetant le mot de longueur0 (|ε| = 0).

2.1.3 Langages

Définition 2.1.5 Un langageL sur un alphabetA est un ensemble(fini ou infini)
de mots surA.

Par exemple, le langage des nombres binaires pairs et de longueur3 est forḿe par
les mots suivants :000, 010, 100, 110.

Remarque 2.1.1Selon ces d́efinitions, une unit́e lexicale est un langage sur un
alphabet particulier. D’autre part, un alphabetA est consid́eré comme un langage
surA (les symboles sont des mots de longueur1).

Définition 2.1.6 SoitA un alphabet. Le langage de tous les mots surA estégalement
un langage surA. C’est lelangage universelsurA, not́eA∗.

Remarque 2.1.2 Il découle de cette d́efinition :

. Une châınew est un mot sur un alphabetA, si et seulement siw ∈ A∗.

. Un ensembleL est un langage sur un alphabetA, si et seulement siL ⊆ A∗.

2.1.4 Oṕerations sur les mots

Sur les mots, on peut définir plusieurs oṕerations :

. Égalité : deux motsu et v sur un m̂eme alphabetA sontégaux, si et seule-
ment si|u| = |v| = l etui = vi, pouri = 1, 2, ..., l.

. Concat́enation : soientu et v deux mots sur un m̂eme alphabetA. La
concat́enation de u et v qui s’écrit uv, est le mot forḿe en joignant les
symboles deu etv. Par exemple, la concaténation deu = 101 etv = 00 est
le motuv = 10100.

. Puissance: soientw un mot sur un alphabetA etn ≥ 0 un entier. Lapuis-
sancen-èmedu motw qui se notewn, est le mot obtenu par la concaténation
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den copies dew. Par exemple,(101)3 = 101101101. Unedéfinition r écursive
de la puissancen-ème d’un motw est la suivante :

wn =

{
ε si n = 0

wn−1w si n ≥ 1
(2.1)

. Miroir : le miroir d’un motw = a1a2...an est le motw̃ = an...a2a1 obtenu
en inversant les symboles dew. Par exemple, ˜aabaabc = cbaabaa. Un mot
w est unpalindr ômes’il est identiquèa son miroir, c’est-̀a-direw̃ = w. Par
exemple,abba est unpalindr ôme.

Les oṕerations sur les mots vérifient les propríet́es suivantes(u, v, w étant des
mots sur un alphabetA etn, m des entiers) :

1. |uv| = |u|+ |v|.
2. u(vw) = (uv)w = uvw : la concat́enation estassociative.

3. wε = εw = w : le mot videε estneutre pour la concat́enation.

4. |wn| = n|w|.
5. wn+m = wnwm.

6. (wn)m = wnm.

7. |w̃| = |w|.
8. ũv = ṽũ.

9. ˜̃w = w : le miroir est une oṕerationinvolutive.

Remarque 2.1.3La concat́enation n’est pas commutative.

2.1.5 Parties d’un mot

Soitw un mot sur un alphabetA.

. Préfixe: un motu est unpr éfixe(ou facteur gauche) dew, si et seulement
si,w = uv, pour un certain motv. Autrement dit, le motw commence paru.

. Suffixe : un motv est unsuffixe (ou facteur droit ) dew, si et seulement
s’il existe un motu tel quew = uv. Autrement dit, le motw se termine par
v.
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. Facteur : un motu est un facteur dew, si et seulement s’il existe deux mots
α etβ tels quew = αuβ. Autrement dit, le motu apparâıt dansw.

. Sous-mot: un motw′ est un sous-mot dew, si et seulement si,w′ peutêtre
obtenu en supprimant un certain nombre(éventuellement0) de symboles
dew.

. Préfixe,(Suffixe, Facteur et Sous-mot) propre : un pŕefixew′ (resp. suf-
fixe, facteur et sous-mot) d’un motw est dit propre, siw′ 6= ε etw′ 6= w.

Comme exemple, donnons les préfixes, les suffixes, les facteurs et les sous-mots
du motw = 1011 sur l’alphabetA = {0 1} :

• Pŕefixes :ε, 1, 10, 101 et1011 = w.

• Suffixes :ε, 1, 11, 011 et1011.

• Facteurs :ε, 0, 1, 01, 10, 11, 011, 101 et1011.

• Sous-mot :ε, 0, 1, 01, 10, 11, 011, 101, 111 et1011.

2.1.6 Oṕerations sur les langages

Les langages sont avant tout des ensembles, nous pouvons alors leur appliquer
les oṕerations ensemblistes : réunion, intersection, complémentaire, diff́erence et
diff érence syḿetrique. Pour l’analyse lexicale, on s’intéresse principalement aux
trois oṕerations suivantes : réunion, concaténation, fermeture et̀a leurs d́erivées.
Voici leurs d́efinitions :

. Réunion. La r éunion de deux langagesL et M sur un m̂eme alphabetA
not́eeL ∪M , est d́efinie par :

L ∪M = {w ∈ A∗ | w ∈ L ouw ∈ M}
. Concat́enation. La concat́enation de deux langagesL et M sur un m̂eme

alphabetA not́eeLM , est d́efinie par :

LM = {uv ∈ A∗ | u ∈ L etv ∈ M}
. Puissance. La puissancen-ème d’un langageL surA, not́eeLn, est le lan-

gage d́efini par ŕecurrence par :

Ln =

{
{ε} si n = 0

Ln−1L si n ≥ 1
(2.2)
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D’une manìere informelle, un motw ∈ Ln est obtenu par la concaténation
den mots deL.

. Fermeture de Kleene. La fermeture de Kleene(ou l’étoile) d’un langage
L surA, not́eeL∗, est le langage obtenu par la réunion de toutes les puis-
sances deL :

L∗ =
∞⋃
i=0

Li = L0 ∪ L1 ∪ L2 ∪ ...

D’une manìere informelle, un motw ∈ L∗ est obtenu par la concaténation
d’un nombre fini quelconque,éventuellemnt nul, de mots deL.

. Fermeture positive. La fermeture de Kleene positived’un langageL sur
A, not́eeL+, est le langage obtenu par la réunion de toutes les puissances
non nulles deL :

L+ =
∞⋃
i=1

Li = L1 ∪ L2 ∪ L3 ∪ ...

D’une manìere informelle, un mot dew ∈ L+ est obtenu par la concaténation
d’un nombre fini quelconquenon nul de mots deL.

. Miroir . Le miroir d’un langageL surA, not́e L̃, est le langage forḿe par
tous les miroirs de ses mots :

L̃ = {w̃ : w ∈ L}

Voici quelques propríet́es de ces oṕerations(L, M, K étant des langages sur un
alphabetA, etn, m des entiers) :

1. L(MK) = (LM)K = LMK : la concat́enation des langages estassociative.

2. L{ε} = {ε}L = L : le langage ŕeduit au mot vide{ε} estneutre pour la
concat́enation des langages.

3. L∅ = ∅L = ∅.
4. L(M∪K) = (LM)∪(LK) et(L∪M)K = (LK)∪(MK) : la concat́enation

estdistributive par rapport̀a la ŕeunion.

5. L(M ∩K) ⊆ (LM) ∩ (LK) et (L ∩M)K ⊆ (LK) ∩ (MK).

6. Si K ⊆ M , alorsLK ⊆ LM etKL ⊆ ML.

7. Ln+m = LnLm.

8. (Ln)m = Lnm.
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9. (L∗)∗ = L∗.

10. L+ = LL∗ = L∗L.

11. ˜(LK) = K̃L̃.

12. ˜(L ∪K) = L̃ ∪ K̃.

13. ˜̃
L = L.

14. (̃L∗) = (L̃)∗.

Remarque 2.1.4La concat́enation des langages n’est pas commutative.

Les oṕerations de ŕeunion, de concaténation et de fermeture sont ditesopérations
r égulières, car elles servent̀aécrire ce qu’on appelle desexpressions ŕegulières:

• La réunion exprime lechoix.

• La concat́enation exprime laséquence.

• La fermeture de Kleene exprime lar épétition.

• La fermeture de Kleene positive exprime lar épétition non nulle.

Par exemple, soit le langageL des mots sur l’alphabetA = {a, b, c} qui com-
mencent para ou b, suivis de0 ou plusieurs occurrences decc et se termine par
au moins unb. Il est clair queL = L1L2L3, où L1 = {a, b}, L2 = {cc}∗ etL3 =
{b}+. Finalement,L = {a, b}({cc}∗){b}+, qui sera simplifíe à (a|b)(cc)∗b+.

2.2 Les expressions ŕegulières

La forme des lex̀emes d’une unit́e lexicale peut̂etre d́ecrite de manìere in-
formelle dans le manuel du langage. Par exemple, pour le langageC, un identi-
ficateur est une suite de lettres, de chiffres et de caractères de soulignement qui
commence par une lettre ou un caractère de soulignement et qui ne soit pas un
mot-cĺe du langage. Une telle description est satisfaisante pour le programmeur
humain, mais certainement pas pour le compilateur.

Pour l’analyse lexicale, une spécification est traditionnellementécrite en utilisant
uneexpression ŕegulière : c’est unenotation algébrique compactepour d́ecrire
les unit́es lexicales. Cette notation està la fois simplèa comprender et̀a utiliser par
les programmeurs humains, maiségalement manipulable d’une manière simple
par un programme informatique.
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2.2.1 D́efinition

La définition suivante explique sans ambigüité et d’une façon parallèle, ce qui
est uneexpression ŕegulièreet lelangagequ’elledénote(repŕesente). Pour noter
une expression régulìere, nous utilisons les symblesr, s, t, ...etc, et leurs langages
L(r), L(s), L(t), ...etc.

Définition 2.2.1 SoitA un alphabet quelconque.

• ∅ est une expression régulìere qui d́enote le langage vide∅.

• ε est une expression régulìere qui d́enote le langage{ε} réduit au mot vide.
Attention, les langages∅ et{ε} sont distincts({ε} 6= ∅).

• Tout symbolea ∈ A est une expression régulìere qui d́enote le langage{a}
(langage ŕeduit au seul mota, symbole de l’alphabetA).

• r|s est une expression régulìere qui d́enote la ŕeunion des deux langages
dénot́es respectivement parr ets, c’est-̀a-direL(r|s) = L(r) ∪ L(s).

• rs est une expression régulìere qui d́enote la concat́enation des deux lan-
guagesL(r) etL(s), c’est-̀a-direL(rs) = L(r)L(s).

• r∗ est une expression régulìere qui d́enote la fermeture de Kleene du lan-
guageL(r), c’est-̀a-direL(r∗) = (L(r))∗.

2.2.2 R̀egles de pŕećedence

Lorsqu’on combine plusieurs symboles de construction dans une expression
régulìere, comme par exemple dansa|ab∗, il n’est pas clair comment les sous-
expressions ŕegulìeres sont regroupées. On peut alors utiliser les parenthèses(...)
pour fixer un regroupement de symboles, par exemple(a|(ab))∗. Pour simplifier
l’ écriture des expressions régulìeres, on adopte les règles de priorit́e suivantes :

1. l’opérateur de fermeture ”∗” a la plus haute priorit́e.

2. l’opérateur de concaténation a la deuxième plus haute priorité.

3. l’opérateur de ŕeunion ”|” a la plus faible priorit́e.
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Les trois oṕerateurs s’associent de gaucheà droite. Selon ces conventions, l’ex-
pression ŕegulìerea|ab∗ estéquivalentèa (a|(a(b∗))).

La définition sugg̀ere de confondre une expression régulìere s avec le langage
L(s) qu’elle d́enote(s ∼ L(s)). Comme exemple, le langage{a, b}({cc}∗){b}+

sera confondu avec l’expression régulìere qu’elle le d́enote,̀a savoir(a|b)(cc)∗b+.

2.2.3 Les notations abŕeǵees

Il est utile d’utiliser certains raccourcis par convention :

• intervalle de symboles: nousécrivons par exemple[0−9] au lieu de0 | 1 | 2
| 3 | 4 | 5 | 6 | 7 | 8 | 9. De m̂eme, l’ensemble des lettres minuscules est dénot́e
par [a − z]. Les entiers positifs sont décrits par l’expression régulìere tr̀es
courte,à savoir[0− 9][0− 9]∗.

• la r épétition non nulle : nousécrivnoss+ au lieu dess∗ = s∗s. Avec cette
notation, on peut simplifier la description de l’ensemble des entiers positifs
à [0− 9]+.

• l’ alternative (0 ou une occurrence de) : nousécrivnoss? au lieu de(s | ε).
Les oṕerateurs+ et? ont la m̂eme priorit́e que l’oṕerateur∗.

2.2.4 Quelques exemples

• Mots-clés. Un mot-cĺe(comme ”if ”) est d́ecrite par une expression régulìere
qui coincide avec ce mot-clé.

• Identificateurs. EnC par exemple, un identificateur consiste en une séquence
de lettres, chiffres et le caractère de soulignement et doit commencer par une
lettre ou le symbole souligné. Cela peut̂etre d́ecrit par l’expression régulìere
[a− zA− Z ][a− zA− Z 0− 9]∗.

• Nombres entiers. Une constante entière commence par un signe ’−′ (facultatif),
et suivie d’une śequence non vide de chiffres, d’où l’expression ŕegulìere
pour d́esigner des entiers enC : −?[0− 9]+.
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2.2.5 Quelques propríetés alǵebriques

Définition 2.2.2 Deux expressions régulìeresr et s, sur un m̂eme alphabetA,
sont diteséquivalentes, et l’on écrit r = s, si elles d́enotent le m̂eme langage,
c’est-̀a-dire siL(r) = L(s).

Par exemple, il est clair que(a|b)∗ = (b|a)∗. Voici quelques propriét́es alǵebriques
des expressions régulìeres :

1. (r|s)|t = r|(s|t) = r|s|t : la réunion est associative.

2. r|s = s|r : la réunion est commutative.

3. r|r = r : la réunion est idempotent.

4. r? = r|ε : par d́efinition de l’oṕerateur ” ?”.

5. (rs)t = r(st) = rst : la concat́enation est associative.

6. rε = εr = r : l’ élémentε est neutre pour la concaténation.

7. r(s|t) = (rs)|(rt) : la concat́enation est distribituvèa droite par rapport̀a la
réunion.

8. (r|s)t = (rt)|(st) : la concat́enation est distribituvèa gauche par rapportà
la réunion.

9. (r∗)∗ = r∗ : l’ étoile est idempotent.

10. r∗r∗ = r∗.

11. rr∗ = r∗r = r+ : par d́efinition de l’oṕerateur ”+”.

2.2.6 D́efinitions régulières

Pour des commodités de notation, on peut souhaiter donner des noms aux
espressions régulìeres et d́efinir des expressions régulìeres en utilisant ces noms
comme s’ilsétaient des symboles.
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Définition 2.2.3 Si A est un alphabet de base, unedéfinition régulière est une
suite de d́efinition de la forme :

d1 → r1

d2 → r2

...

dn → rn

où chaquedi est unnom distinct et chaqueri est uneexpression ŕegulière sur
A ∪ {d1, d2, ..., dn}.

Pour distinguer un nomdi d’une expression régulìere ri, on écrire le nom en
gras et l’expression régulìere en italique. Comme exemple, donnons une définition
récursive d’un identificateurPascal :

lettre → [A− Za− z]
chiffre → [0− 9]
id → lettre(lettre|chiffre)∗

2.3 Expressions ŕegulières en Flex

Flex est un compilateur qui ǵeǹere automatiquement des analyseurs lexicaux
en C (voir chapitre4). Il utilise desexpressions ŕegulières pour sṕecifier des
unit és lexicales. Flex offre unensemble pluśetendu d’opérateurs (autre que la
concat́enation, la ŕeunion et l’́etoile) pour d́ecrire des expressions régulìeres. Voici
la description de la majorité de ces oṕerateurs :
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Expression Ŕegulière Description
x ou ”x” un seul caractèrex

r1r2 concat́enation des expressions régulìeresr1 et r2

r∗ étoile de l’expression régulìerer
r+ étoile positive de l’expression régulìerer
r? équivalent̀a (r|ε)

[xyz] un caract̀ere parmis ceux entre les crochets, c’est-
à-direx, y ou z

[c− f ] un caract̀ere parmis ceux entre les crochets, mais
entrec etf , c’est-̀a-direc, d, e ouf (−, à l’intérieur
de [ ], est l’oṕerateur d’intevalle)

. n’importe quel caractère, sauf le caractère retour̀a
la ligne ’\n’

[∧ ] n’importe quel caractère, sauf ceux entre les cro-
chets(opérateur de complémentation)

r{n, m} den à m fois l’expression ŕegulìerer, c’est-̀a-dire
rn, rn+1, ...,rm

r{n, } un nombre de fois≥ n l’expression ŕegulìere r,
c’est-̀a-dirern, rn+1, ..., etc

r{n} exactementn fois l’expression ŕegulìerer, ourn

r1|r2 réunion des expressions régulìeresr1 et r2

r1/r2 r1, mais seulement si elle est suivie der2

∧r r, mais sauf si elle est au début d’une ligne
$r r, mais sauf si elle est̀a la fin d’une ligne

\t ou ”\t” un caract̀ere tabulation
\n ou ”\n ” un caract̀ere retour̀a la ligne

{ } opérateur de ŕeférencement d’une définition
régulìere

( ) opérateur de regroupement

• Les caract̀eres d’́echapements ’\’ et ”...” sont utilisés pour d́esigner un oṕerateur
deFlex (si ce dernier est un caractère dans le lex̀eme).

• Les caract̀eres ’\’, ’∧’ et ’$’ ne peuvent pas apparaı̂tre dans des( ), ni dans
des d́efinitions ŕegulìeres.

• À l’int érieur de[ ], l’opérateur ’\’ garde sa signification ainsi que l’opérateur
’−’ s’il n’est pas au d́ebut ouà la fin.

• Lorsque l’oṕerateur ’−’ est écrit au milieu d’un[ ], il signifie un intervalle.
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• Le caract̀ere de fin de fichier(EOFenC) est d́esigńe enFlex par l’expres-
sion ŕegulìere<< EOF >>.

2.4 Langages ŕeguliers

On ne peut pas d́ecrire tous les langages par des expressions régulìeres. Par
exemple, le langage{anbn | n ≥ 0} ne peut paŝetre d́ecrit par une expression
régulìere.

Définition 2.4.1 Un langageL sur un alphabetA est ditrégulier si et seulement
s’il existe uneexpression ŕegulière r qui le d́enote, c’est-̀a-dire telle queL =
L(r)).

Exemple 2.4.1Les langages suivants sont réguliers :

• Le langage forḿe par les mots sur{0, 1} qui se terminent pas0 : il est
dénot́e par(0|1)∗0.

• Le langage forḿe par les mots sur{a, b} ayant exactement une occurrence
deb : il est dénot́e para∗ba∗.

• Le langage forḿe par les mots sur{a, b} de longueur≥ 2 : il est dénot́e
par (a|b)(a|b)(a|b)∗.

Le résultat suivant d́ecoule imḿediatement des propriét́es des expressions régulìers :

Théorème 2.4.1SoitA un alphabet quelconque.

1. ∅ et{ε} sont ŕeguliers.

2. ∀a ∈ A, le langage{a} est ŕegulier.

3. Tout le langage ŕeduità un seul mot est régulier.

4. Tout langage fini est régulier.

5. L’alphabetA est un langage ŕegulier.

2.4.1 Propriétés de cl̂oture

Théorème 2.4.2SoitA un alphabet. L’ensemble des langages réguliers surA est
clôs par oṕerations ŕegulìeres :
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1. Réunion : si L etK sont ŕeguliers, alorsL ∪K est ŕegulier.

2. Concat́enation: si L etK sont ŕeguliers, alorsLK est ŕegulier.

3. Etoile : si L est ŕegulier, alorsL∗ est ŕegulier.

Ce ŕesultat d́ecoule aussi des propriét́es sur les expressions régulìeres. Nous pou-
vons en d́eduire la propríet́e suivante :

Théorème 2.4.3Sur un alphabetA, le langage universelA∗ est ŕegulier.

Remarque 2.4.1On montréegalement que l’ensemble des langages réguliers sur
A est clos par les oṕerations suivantes :

1. Intersection: si L etK sont ŕeguliers, alorsL ∩K est ŕegulier.

2. Diff érence: si L etK sont ŕeguliers, alorsL \K est ŕegulier.

3. Miroir : si L est ŕegulier, alorsL̃ est ŕegulier.

4. Préfixe: si L est ŕegulier, alorsPref(L) est ŕegulier.

5. Suffixe : si L est ŕegulier, alorsSuff(L) est ŕegulier.

6. Facteur : si L est ŕegulier, alorsFact(L) est ŕegulier.

2.5 Les automates finis

Lesexpressions ŕegulièresconstituent unformalisme algébriquepour sṕecifier
les langages réguliers. Dans cette section, nous allons introduire unformalisme
graphique qui nous permet de résoudre la question de lareconnaissancede ces
langages.

Définition 2.5.1 En ǵeńeral, unreconnaisseurpour un langageL sur un alpha-
betA est unprogrammequi prend en entŕee une châınew ∈ A∗ et répond ”oui”
si w ∈ L et ”non” si w 6∈ L.

Lesautomates finisconstituent un outil formel très int́eressant de la théorie des
langages. Nous allons voir comment transformer une expression régulìere en un
reconnaisseur en construisant un automate fini. Il y a deux grandes catégories
d’automates finis : lesAFD (automates finis d́eterministes) et lesAFND (automates
finis non-d́eterministes).

Les AFD et lesAFND sont capables de reconnaı̂tre pŕeciśement leslangages
r éguliers. Alors que lesAFD produisent des reconnaisseurs plus rapides que les
AFND, unAFD est ǵeńeralement beaucoup volumineux qu’unAFND équivalent.
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2.6 Les automates finis d́eterministes

2.6.1 D́efinition

Définition 2.6.1 Unautomate fini d́eterministe(AFD), est un objet math́ematique
formé d’un5-upletM = (E, A, δ, q0, F ) où :

• E est un ensemble fini d’états.

• A est l’alphabetd’entrée.

• δ est lafonction de transitiondéfinie deE × A versE.

• q0 ∈ E est l’état initial.

• F ⊆ E est l’ensemble deśetats finaux.

Un AFD dans le sens abstrait, est une ”machine” qui poss̀ede un nombre fini
d’états et un nombre fini detransitions entre cesétats. Une transition entre
deux états est́etiquett́e par un symbolede l’alphabet d’entrée. En th́eorie des
langages, unAFD peutêtre utiliśe pour d́ecider si un motw appartient̀a un lan-
gage donńe L. Pour faire ceci, nous partons de l’état initial q0 de l’autoamte.À
chaqueétape, on lit un symbole dew à partir de l’entŕee, puis on suit une tran-
sition étiquett́ee par ce symbole et on change l’état courant. Il y a deux cas qui
peuvent se présenter :

. Tous les symboles de l’entrée ontét́e lus. Nous testons alors si le dernier
état est uńetatfinal. Si oui, le motw ∈ L, sinonw 6∈ L.

. On se bloque sur un symbole particulier car il n’y a pas de transition avec
ce symbole. Dans ce cas,w 6∈ L.

2.6.2 Repŕesentation d’un AFD

Un AFD est repŕesent́e par ungraphe orienté étiquetté :

. Les états sont lessommetsdu graphe et sont représent́es par despetits
circles portant des nuḿeros(ou des noms) qui les identifient. Cependant,
ces nuḿeros ou noms n’ont aucune signification opérationnelle.
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. Un état final est repŕesent́e pardeux cercles concentriques.

. L’ état initial q0 est marqúe par uneflèche qui pointe sur son cercle.

. Les transitions repŕesentent lesarcs du graphe. Une transition est dénot́ee
par une fl̀eche reliant deux́etats. Cette fl̀eche porte unéetiquette qui est un
symbole de l’alphabet.

FIG. 2.1 – Repŕesentation graphique d’unAFD.

Prenons l’exemple de l’expression régulìerea∗ba∗. Elle d́enote le langage sur l’al-
phabet{a, b} des mots ayant exactement une seule occurrence deb. Ce langage
est reconnu par l’AFD suivant :

FIG. 2.2 – UnAFD reconnaissant le langagea∗ba∗.

L’ AFD de l’exemple est d́efini formellement par leśeléments suivants :

• E = {0, 1}.

• A = {a, b}.
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• Trois transitions :δ(0, a) = 0 (c’est une boucle), δ(0, b) = 1 etδ(q1, a) =
1 (une autre boucle).

• L’ état initialq0 = 0.

• F = {1}.

La fonction de transitionδ d’un AFD peutêtre repŕesent́eeà l’aide d’un tableau
bidimensionel appelé matrice de transition. Les lignes de cette matrice sont in-
dex́ees par leśetats et les colonnes par les symboles de l’entrée. Une caseδ(q, a),
où q ∈ E et a ∈ A repŕesente l’́etat d’arriv́ee de la transition avec le symbolea
qui part de l’́etatq. Si cette transition n’est pas définie, cette case est laissée vide.
La matrice de transition de l’AFD de l’exemple est la suivante :

δ a b
0 0 1
1 1

Le motbaa appartient au langagea∗ba∗, en effet :

• On part de l’́etat initial q0 = 0. On lit le premier symbole de l’entrée, à
savoir ”b”. Il y a une transition de l’́etat0 avec le symbole ”b”, on la suit et
on passèa l’état1.

• On lit le second symbole de l’entrée,à savoir ”a”. Il y a une transition de
l’ état1 avec le symbole ”a”, on la suit et on reset̀a l’état1.

• On lit le troisìeme symbole de l’entrée,à savoir ”a”. Il y a une transition de
l’ état1 avec le symbole ”a”, on la suit et on reset̀a l’état1. On a termińe
la lecture de tous les symboles de l’entrée, on teste le dernierétat. Comme
1 ∈ F , alors le motbaa ∈ a∗ba∗.

Le motaa n’appartient pas au langagea∗ba∗, en effet :

• On part de l’́etat initial q0 = 0. On lit le premier symbole de l’entrée, à
savoir ”a”. Il y a une transition de l’́etat0 avec le symbole ”a”, on la suit et
on restèa l’état0.

• On lit le second symbole de l’entrée,à savoir ”a”. Il y a une transition de
l’ état0 avec le symbole ”a”, on la suit et on reset̀a l’état0. On a termińe
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la lecture de tous les symboles de l’entrée, on teste le dernierétat. Comme
0 6∈ F , alors le motaa 6∈ a∗ba∗.

Le motbba n’appartient pas au langagea∗ba∗, en effet :

• On part de l’́etat initial q0 = 0. On lit le premier symbole de l’entrée, à
savoir ”b”. Il y a une transition de l’́etat0 avec le symbole ”b”, on la suit et
on passèa l’état1.

• On lit le deuxìeme symbole de l’entrée,à savoir ”b”. Il n’y a pas de transition
de l’état1 avec le symbole ”b”, on est bloqúe sur le troisìeme symbole et le
mot bba 6∈ a∗ba∗.

Remarque 2.6.1
La fonction de transition d’unAFD estpartielle, c’est-̀a-dire queδ(q, a) n’est
pas toujours d́efini pour toutétat q et tout symbolea. Cependant, il est possible
de la rendre totale par le proćed́e suivant :

1. On ajoute un nouveaúetatβ à E (un étatartificiel).

2. On metδ(q, a) = β pour toutétatq et tout symbolea pour lesquelsδ(q, a)
est non d́efini.

3. On ajoute les transitionsδ(β, a) = β pour tout symbolea.

L’AFD obtenu par cette transformation estéquivalent̀a l’AFD initial, en ce sens
qu’ils reconnaissent le m̂eme langage. Un telAFD est ditcomplet.

À titre d’exemple, voici l’AFD completéquivalent̀a l’AFD de la figure2.2 :

FIG. 2.3 – L’AFD complet équivalent̀a l’AFD de la figure2.2.

2.6.3 Reconnaissance d’un mot par un AFD

Définition 2.6.2 Par définition, un motw estreconnupar unAFD M = (E, A, δ,
q0, F ), s’il existe uncheminC étiquett́e parw et allant de l’́etat initial q0 vers un
état finalq ∈ F deM . Formellement, un motw = a1...an est reconnu par l’AFD
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M , s’il existen transitions de la forme suivante :δ(q0, a1) = q1, δ(q1, a2) = q2,
..., δ(qn−1, an) = qn et qn ∈ F .

Exemple 2.6.1Les motsb, ab etaabaaa sont reconus par l’AFD de la figure2.3.

Une autre d́efinition équivalente de la reconnaissance d’un mot par unAFD est
baśee sur lafonction de la transition it éréenot́eeδ∗.

Définition 2.6.3 La fonction de transition it́eréed’un AFD complet est la fonc-
tion totale d́efinie deE × A∗ versE par :

δ∗(q, ε) = q

δ∗(q, aw) = δ∗(δ(q, a), w)

où q ∈ E est unétat,a ∈ A est un symbole etw ∈ A∗ un mot.

Exemple 2.6.2Dans l’AFD de la figure2.3, on a :δ∗(0, baa) = 1 etδ∗(0, aa) =
0, maisδ∗(0, abba) = β.

Définition 2.6.4 Un motw estreconnupar unAFD M = (E, A, δ, q0, F ), si et
seulement si,δ∗(q0, w) ∈ F .

Définition 2.6.5 Le langage reconnu par unAFD M , not́e L(M) = (E, A, δ,
q0, F ), est le langage forḿe par tous les mots reconnus parM . Formellement :

L(M) = {w ∈ A∗ | δ∗(q0, w) ∈ F}

Exemple 2.6.3Le langage reconnu par l’AFD de la figure2.3 esta∗ba∗.

La preuve est́evidente si l’on utilise la formule donnée par la proposition sui-
vante :

Proposition 2.6.1 Dans unAFD completM = (E, A, δ, q0, F ), on a :

δ∗(q, uv) = δ∗(δ∗(q, u), v)

pour tout motsu etv deA∗, et toutétatq ∈ E.

Remarque 2.6.2Dans unAFD, le chemin de reconnaissance d’un mot est unique.
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FIG. 2.4 – Algorithme de reconnaissance d’un mot par unAFD.

2.6.4 Algorithme de reconnaissance d’un mot par un AFD

L’algorithme de reconnaissance d’un mot par unAFD est plus simple et plus effi-
cace(son temps d’ex́ecution est lińeaire en la longueur du mot). Nous pŕesentons
ici le pseudo-code de cet algorithme. Ce dernier prends un motw ∈ A∗ et unAFD
M = (E, A, δ, q0, F ) et retourne1 si w ∈ L(M) et0 sinon.
Notre objectif est de transformer uneexpression ŕegulière en unreconnaisseur.
Il suffit alors de trouver unautomate fini à partir d’une telle expresssion régulìere.
Malheureusement, l’obtention d’unAFD à partir d’une expession régulìere n’est
pas toujours garantie et n’est pas automatique. L’utilisation desAFND a ét́e choi-
sie car il est plus simple(et même automatique) de construire unAFND à partir
d’une expression régulìere(ER) que de construire unAFD. LesAFND consti-
tuent alors un bon interḿediaire entre lesER et lesAFD. Ce qui est rassurant,
c’est que le passage d’unAFND à unAFD est également automatique et plus
simple en pratique(même s’il est th́eoriquement exponnentiel).

2.7 Les automates finis non-d́eterministes : AFND

Lesautomates finis non-d́eterministes(AFND) constituent un outil formel
efficace pour transformer des expressions régulìeres en programmes efficaces de
reconnaissance de langages. Par leur naturenon-déterministe, ils sont plus com-
pliqués que lesAFD.



28 Expressions ŕegulières et automates finis

2.7.1 D́efinition d’un AFND

La naturenon-déterministre d’un AFND provient des points suivants :

. Il peut posśeder plusieurśetats initiaux.

. Il peut y avoir plusieurs tarnsitions̀a partir d’un m̂emeétat avec le m̂eme
symbole de l’entŕee.

. Il peut y avoir destarnsitions spontańees(c’est-̀a-dire sans lire aucun sym-
bole d’entŕee) d’un état vers un autre.

Définition 2.7.1 Uneε-transition (transitionspontańee, ou transitionimmédiate)
est le passage d’uńetatq vers un autréetatq′ sans lire aucun symbole. Dans ce
cas, on dit que l’automate a lit le mot videε.

Par sa nature, le chemin de reconnaissance d’un mot par unAFND n’est pas
unique. Voici la d́efinition formelle d’unAFND :

Définition 2.7.2 Un AFND est un objet math́ematique forḿe d’un5-upletM =
(E, A, δ, Q0, F ) où :

. E est un ensemble fini d’états.

. A est l’alphabet d’entŕee.

. Q0 ⊆ E est l’ensemble deśetats initiaux.

. δ est lafonction de transitiondéfinie deE × (A ∪ {ε}) vers℘(E) (℘(E)
désigne l’ensemble des parties deE).

. F ⊆ E est l’ensemble deśetats finaux.

La fonction de transitionδ associèa un couple forḿe d’unétat de d́epartq ∈ E et
un symbole d’entŕeea ∈ A (ouε), un sous-ensemble d’états d’arriv́eδ(q, a) ⊆ E.
Un AFND se repŕesente de la m̂eme façon qu’unAFD, sauf que lesε-transitions
sont étiquett́ees par le mot videε. La figure suivante montre un exemple d’un
AFND :
Formellement, cetAFND est d́efini par leśeléments suivants :



2.7. Les automates finis non-d́eterministes : AFND 29

FIG. 2.5 – Exemple d’un AFND.

• E = {1, 2, 3}.

• A = {a, b}.

• Q0 = {1}.

• La matrice de transition :

δ a b ε
1 {3} {2}
2 {1, 3}
3

• F = {3}.

2.7.2 Reconnaissance d’un mot par un AFND

Définition 2.7.3 SoitM = (E, A, δ, Q0, F ) un AFND et w ∈ A∗ un mot sur
A. On dit queM reconnâıt (ou acc̀epte) le motw, s’il existe un chemin dansM
allant d’un état initial q0 ∈ Q0 vers l’un desétats finaux deM qui correspond
à la śequence des symboles du motw. Plus formellement, il existe une séquence
d’étatse1, e2, ..., en+1 et une śequence de symbolesa1, a2, ..., an telles que :

1. e1 = q0 ∈ Q0.

2. ej+1 ∈ δ(ei, ai), pour i = 1, 2, ..., n.

3. a1a2...an = w.

4. en+1 ∈ F .

Par exemple, l’AFND de la figure2.5 reconnâıt le motaab :
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• On part de l’́etat initial1. On lit le symboleε et on passèa l’état2.

• On lit le symbolea et on passèa l’état1.

• On lit le symboleε et on passèa l’état2.

• On lit le symbolea et on passèa l’état1.

• On lit le symboleb et on passòa l’état3.

• On a lit tous les symboles du mot et le dernierétat est3 ∈ F .

Par contre, le m̂eme automate n’accèpte pas le motbb.

Définition 2.7.4 Soit M = (E, A, δ, Q0, F ) un AFND. Le langage reconnu
(ou accept́e) par M , not́eL(M), est le langage forḿe par tous les mots reconnus
par M .

Exemple 2.7.1Le langage reconnu par l’automate de la figure2.5 esta∗(a|b).

Un programme qui d́ecide si un mot est accépt́e par unAFND donńe, doit v́erifier
tous les chemins possibles pour tester l’accéptation du mot. Cela nécessite alors
d’effectuer des retours en arrière(backtracking) jusqu’̀a trouver un chemin favo-
rable. Comme un algorithme qui fait des retours en arrière est le plus souvent non
efficace, lesAFND sont des mauvais reconnaisseurs.

2.8 Conversion d’une ER en un AFND

L’ algorithme de Thompsondonne un moyen pour convertir automatique-
ment une expression régulìerer dénotant un langageL en unAFND ayant cer-
taines propríet́es et qui acc̀epte le m̂eme langageL.

2.8.1 AFND normaliśe

L’ algorithme de Thompsonconstruit en fait unAFND normalisé. Ce der-
nier est un cas spécial d’unAFND :

1. Il poss̀ede un seuĺetat initialq0.

2. Il poss̀ede un seuĺetat finalqf 6= q0.

3. Aucune transition ne pointe sur l’état initial.
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4. Aucune transition ne sorte de l’état final.

5. Tout état, est soit l’origine d’exactement une transitionétiquett́ee par un
symbole de l’alphabet, soit l’origine d’au plus deux transitions,étiquett́ees
par le mot videε.

2.8.2 L’algorithme de Thompson

L’algorithme estr écursif : on d́ecompose l’expression régulìere en sous-expressions
élémentaires avec les opérations ŕegulìeres, puis on applique récursivement le
proćed́e suivant :

1. Pour l’expression ŕegulìerer = ∅, construire l’AFND :

FIG. 2.6 – Automate reconnaı̂ssant∅.

2. Pour l’expression ŕegulìerer = ε, construire l’AFND :

FIG. 2.7 – Automate reconnaı̂ssantε.

3. Pour l’expression ŕegulìerer = a ∈ A, construire l’AFND :

FIG. 2.8 – Automate reconnaı̂ssant un symbolea ∈ A.

4. Supposons queM(r) et M(s) soient lesAFND obtenus par l’algorithme
de Thompsonpour les expressions régulìeresr ets, respectivement.

(a) Pour l’expression ŕegulìere(r|s), construire l’AFND :

(b) Pour l’expression ŕegulìere(rs), construire l’AFND :

(c) Pour l’expression ŕegulìere(r)∗, construire l’AFND :
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FIG. 2.9 – Automate reconnaı̂ssant la ŕeunion(r|s).

FIG. 2.10 – Automate reconnaı̂ssant la concaténation(rs).

FIG. 2.11 – Automate reconnaı̂ssant l’́etoile(r)∗.

Théoriquement, on montre que le nombre desétats de l’AFND obtenu ne d́epasse
pas le double de la taille de l’expression régulìere. Cette taille, notée‖ ... ‖, est
calcuĺee ŕecursivement de la manière suivante :

1. ‖ ∅ ‖ =‖ ε ‖ = 0.

2. ‖ a ‖ = 1, ∀a ∈ A.

3. ‖ (r|s) ‖ =‖ r ‖ + ‖ s ‖ +1.

4. ‖ (rs) ‖ =‖ r ‖ + ‖ s ‖ +1.

5. ‖ (r)∗ ‖ =‖ r ‖ +1.

Exemple 2.8.1La figure suivante montre l’AFND obtenu par l’application de
l’ algorithme de Thompsoǹa l’expression ŕegulìerea∗ba∗.
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FIG. 2.12 – Automate reconnaissant l’expresiona∗ba∗.

2.9 Conversion d’un AFND en un AFD

La transformation est faite en utilisant unetechnique de regroupement. L’id ée
géńerale est que chaqueétat dans l’AFD correspond̀a un ensemble d’états dans
l’ AFND. L’AFD utilise unétat pour garder trace de tous lesétats possibles que
l’ AFND peut atteindre après avoir lu chaque symbole de l’entrée. Ceci revient̀a
dire que, apr̀es avoir lu le mota1a2...an, l’AFD est dans uńetat qui repŕesente
le sous-ensembleT desétats de l’AFND accessibles̀a partir de l’́etat de d́epart
de l’AFND en suivant le chemina1a2...an. Le nombre d’́etats de l’AFD peutêtre
exponentiel par rapport au nombre d’états de l’AFND, mais en pratique, ce cas le
plus d́efavorable apparaı̂t rerement.

2.9.1 ε-clôture

Les ε-transitions compliquent un peu cette construction : chaque fois qu’on
a unétat de l’AFND, on peut toujours choisir de suivre uneε-transition. Ainsi,
étant donńe un symbole, uńetat d’arriv́e peut̂etre trouv́e, soit en suivant une tran-
sitionétiquett́ee avec ce symbole, soit en faisant un certain nombre d’ε-transitions
puis une transition avec le symbole. On peut résoudre ce cas de figure dans la
construction, eńetendant en premier lieu l’ensemble desétats de l’AFND avec
ceux accessibles̀a partir de ceśetats en utilisant uniquement desε-transitions.
Ainsi, pour chaque symbole de l’entrée possible, on suit les transitions avec ce
symbole pour former un nouveau sous-ensemble d’états de l’AFND.

On d́efinit l’ε-clôture (ou l’ε-fermeture) d’un sous-ensemble d’étatsT , not́e
ε̂(T ), commeétant la ŕeunion deT et de l’ensemble de tous leśetats acces-
sibles depuis l’un deśetats deT en utilisant uniquement un certain nombre d’ε-
transitions. Formellement :

Définition 2.9.1 SoitT ⊆ E, où E est l’ensemble deśetats d’unAFND donńe.
ε̂(T ) = T ∪{q′ ∈ E | il existe un chemińetiquet́e par desε allant d’unétatq ∈ T
vers l’étatq′}.
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Exemple 2.9.1Pour l’un AFND de la figure2.5, on a :

ε̂({1, 3}) = {1, 2, 3}

2.9.2 Algorithme de calcul de laε-clôture

Le calcul de laε-clôture d’un sous-ensemble détatsT est un processus typique
de recherche dans un graphe d’un ensmeble donné de nœud. Dans ce cas, lesétats
deT forment l’ensemble donńe de nœuds et le graphe est constitué uniquement
desε-transitions de l’AFND. Un algorithme simple pour calculer laε-clôture deT
utilise une pile pour conserver lesétats dont les transitions surε n’ont pas encore
ét́e examińes. Voici le pseudo-code de cet algorithme :

FIG. 2.13 – Algorithme de calcul de lâε-clôture d’un ensemble détatsT .

2.9.3 Algorithme de d́eterminisation d’un AFND

L’algorithme dedéterminisation prend en entŕee unAFND M = (E, A, δ,
Q0, F ) et fournit en sortie unAFD M ′ = (E ′, A′, δ′, q′0, F ′) équivalentà
M (c’est-̀a-dire tel queL(M) = L(M ′)). Le pseudo-code de cet algorithme est
présent́e dans la figure suivante :

Exemple 2.9.2Appliquons cet algorithme pour convertir l’AFND de la figure
2.5 en unAFD équivalent :

1. A′ = A = {a, b}.
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FIG. 2.14 – Algorithme de d́eterminisation d’unAFND.

2. q′0 = ε̂{1} = {1, 2}.
3. • Itération1 :

δ′({1, 2}, a) = ε̂({1, 3}) = {1, 2, 3} ;
δ′({1, 2}, b) = ε̂({3}) = {3} ;

• Itération2 :
δ′({1, 2, 3}, a) = ε̂({1, 3}) = {1, 2, 3} ;
δ′({1, 2, 3}, b) = ε̂({3}) = {3} ;
δ′({3}, a) = ε̂({∅}) = ∅ ;
δ′({3}, b) = ε̂({∅}) = ∅ ;

On renomme leśetats :{1, 2} = 1, {1, 2, 3} = 2 et{3} = 3.

4. F ′ = {2, 3}.

La repŕesentation graphique de l’AFD obtenu est illustŕe par la figure suivante :



36 Expressions ŕegulières et automates finis

FIG. 2.15 – L’AFD obtenu par d́eterminisation de l’AFND de la figure2.5.

2.10 Minimisation d’un AFD

Un AFD obtenuà partir d’unAFND peut avoir un nombre d’états plus grand
que celui de l’AFND. D’un point de vue pratique, il est très int́eressant d’avoir un
AFD ayant un nombre minimal d’états. En th́eorie des langages, on montre que
toutAFD poss̀ede unAFD équivalent minimal.

Nous pŕesentons un algorithme de minimisation d’unAFD : l’ algorithme de
Moore. L’algorithme d́emarre avec unAFD simplifié (dont tous leśetats sont
utiles). L’id ée de l’algorithme de Mooreest der éduire l’automate en identifiant
lesétats appelésinséparables.

2.10.1 Simplification d’un AFD

Définition 2.10.1 SoitM un AFD. Un état q deM estaccessible, s’il existe au
moins un chemin de l’état initial q0 versq.

Définition 2.10.2 Soit M un AFD. Un état q de M est co-accessible, s’il est
accessible et s’il existe au moins un chemin menant de l’étatq vers unétat finalq′

deM .

Définition 2.10.3 SoitM unAFD. Un étatq deM estutile, s’il est co-accessible.
On dit queM estsimplifié, s’il ne contient que deśetats utiles.

On obtient unAFD simplifié en supprimant tous lesétatsnon accessibleset non
co-accessiblesainsi que toutes les transitions qui s’y rapportent(sortantes et en-
trantes de ceśetats). Par exemple, simplifions l’AFD de la figure suivante :
L’ AFD consid́eŕe n’est pas simplifíe : l’état7 est non accessible. On supprime cet
état, ainsi que toutes les transitions qui s’y rapportent. On obtient l’AFD suivant :
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FIG. 2.16 – UnAFD à simplifier.

FIG. 2.17 – Suppression de l’état non accessibles7.

On supprime l’́etat8 car il n’est pas co-accessible, ainsi que toutes les transitions
qui s’y rapportent. On obtient finalement l’AFD simplifié :

FIG. 2.18 – UnAFD à simplifié.
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2.10.2 Équivalence de Nerode

Soit M = (E, A, δ, q0, F ) un AFD simplifié. Pour tout́etatq ∈ E, on note
Lq(M) le langage forḿe par tous les mots reconnus par l’automateM en prennant
l’ étatq commeétat initial. Formellement :

Lq(M) = {w ∈ A∗ | δ∗(q, w) ∈ F}

Lorque l’AFD M est fix́e, onécriraLq au lieu deLq(M).

Définition 2.10.4 Deuxétatsp etq sont ditsinséparables, si et seulement siLp =
Lq. Dans le cas contraire, on dit quep et q sontséparables. Ainsi, p et q sont
séparablessi et seulement s’il existe un motw ∈ A∗ tel queδ∗(p, w) ∈ F et
δ∗(q, w) 6∈ F ou vice-versa. Siw est un mot v́erifiant cette propríet́e, on dit qu’il
séparelesétatsp et q.

Exemple 2.10.1Dans l’automate de la figure2.18, lesétats3 et6 sont inśeparables
puisqueL3 = L6 = (a|b)∗, alors que leśetats4 et 6 sont śeparables puisque
L4 = b∗a(a|b)∗ 6= (a|b)∗. Le motε sépare leśetats4 et6.

Définition 2.10.5 L’ équivalence de NerodesurM est la relation binaire∼ définie
sur l’ensemble deśetatsE par p ∼ q si et seulement sip et q sontinséparables.

Les algorithmes de minimisation desAFD se diff̀erent de la manière de calculer
les classes d’équivalence de cette relation∼. Nous pŕesentons un algorithme de
minimisation tr̀es simple d̂u àHopcroft et Ullman [1979].

2.10.3 Algorithme de Hopcroft & Ullman

SoitM unAFD simplifié. Voici tout d’abord le pseudo-code de l’algorithme :
L’id ée de l’algorithme de Hopcroft & Ullman est de d́eterminer tous les groupes
d’états qui peuvent̂etre śepaŕes par un mot d’entrée. Chaque groupe d’états qui ne
peuvent paŝetre śepaŕes est alors fusionné eu unétat unique. L’algorithme fonc-
tionne en ḿemorisant et en raffinant une partition de l’ensemble desétats. Chaque
groupe d’́etatsà l’intérieur de la partition consiste en lesétats qui n’ont pas encore
ét́e śepaŕes les uns des autres, et toute paire d’états extraits de différents groupes
a ét́e prouv́e ”sépaŕes” par un mot.

Initialement, la partition consiste en geux groupes : lesétats finaux et leśetats
non-finaux :Π0 = (F, E \F ). L’ étape fondamentale consisteà prendre un groupe
d’états, par exempleG = {e1, e2, ..., ek}, et un symbolea ∈ A, et à examiner
les transitions deśetats{e1, e2, ..., ek} sura. Si ces transitions conduisentà des
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FIG. 2.19 – Pseudo-code le l’algorithme de minimisation deHopcroft & Ullman.

états qui tombent dans au moins deux groupes différents de la partition courante,
alors on doit diviser le groupeG de manìere que les transitions depuis chaque
sous-ensemble deG soient toutes confíeesà un seul groupe de la partition cou-
rante. Supposons par exemple quee1 et e2 mènent aux́etatst1 et t2 et quet1 et t2
soient dans des groupes différents de la partition. Alors, on doit diviserG en au
moins deux sous-ensembles de telle manière qu’un sous-ensemble contiennee1 et
l’autre e2. Notons quet1 et t2 sont śepaŕes par un motw, ce qui prouve quee1 et
e2 sont śepaŕes par le motaw.

Nous ŕeṕetons ce processus de division de groupes de la partition courante jusqu’à
ce que plus aucun groupe n’ait besoin d’être diviśe. Pour obtenir l’AFD minimal ,
on applique les r̀egles suivantes :

. Transformer chaquegroupeen unétat.

. L’ état initial est legroupe qui contient l’état initial de l’AFD de d́epart.

. Les états finauxsont lesgroupes qui ne contiennet que deśetats finaux
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de l’AFD initial.

. La matrice de transition est obtenue en ne gardant qu’une seule ligne
repŕesentatrice d’un groupe dans la partition finale.

2.10.4 Un exemple d’application

Consid́erons l’AFD repŕesent́e par la figure suivante :

FIG. 2.20 – UnAFD simplifié à minimiser.

• La premìere partition est forḿee de deux groupes :#1 = {1, 2, 3, 5, 6} et
#2 = {4, 7}. On calcule la fonction de transition relativeà cette partition :

Groupes États a b
#1 1 #1 #1
#1 2 #1 #1
#1 3 #2 ∅
#1 5 #1 #1
#1 6 #2 ∅
#2 4 #2 #2
#2 7 #2 #2

Lesétats1 et3 sont śeparables, ainsi que1 et6. Remarquons que le groupe
#2 = {4, 7} est non cassable.

• On obtient alors une nouvelle partition avec trois goupes :#1 = {1, 2, 5},
#2 = {3, 6} et#3 = {4, 7}. On calcule la nouvelle fonction de transition
relativeà cette deuxìeme partition :
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Groupes États a b
#1 1 #1 #1
#1 2 #2 #2
#1 5 #2 #2
#2 3 #3 ∅
#2 6 #3 ∅
#3 4 #3 #3
#3 7 #3 #3

Les états1 et 2 sont śeparables. Remarquons que le groupe#2 = {3, 6}
est non cassable.

• On obtient alors une nouvelle partition avec quatre goupes :#1 = {1},
#2 = {2, 5}, #3 = {3, 6} et #4 = {4, 7}. On calcule la nouvelle fonc-
tion de transition relativèa cette partition :

Groupes États a b
#1 1 #2 #2
#2 2 #3 #3
#2 5 #3 #3
#3 3 #4 ∅
#3 6 #4 ∅
#4 4 #4 #4
#4 7 #4 #4

Le processus de partionnement est terminée car tous les groupes sont main-
tenant incassables.

• On obtient l’automate minimal en transformant chaque groupe enétat. Il y
a donc4 états :#1, #2, #3 et #4. L’ état initial estq0 = #1 et l’ensemble
desétats finaux estF = {#4}. La fonction de transition est :

δ a b
#1 #2 #2
#2 #3 #3
#3 #4
#4 #4 #4

L’automate minimal trouv́e est repŕesent́e par le graphe suivant :
Le langage reconnu par cet automate est alors :(a|b)(a|b)a(a|b)∗.
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FIG. 2.21 – L’AFD minimal.

2.11 Langages ŕeguliers et automates finis

D’après l’algorithme deThompson, nous pouvons affirmer le résultat suivant
(Théorème de Thompson) :

Théorème 2.11.1SoitA un alphabet. Si un langageL estrégulier sur A, alors
L est reconnu par unAFD.

Le théor̀eme suivant est d̂u àKleene:

Théorème 2.11.2Soit A un alphabet. Un langageL est régulier sur A, si et
seulement s’il est reconnu par unAFD.

Pour d́emontrer ce th́eor̀eme, il suffit de prouver que si un langageL est ŕeconnu
par unAFD, alors il est ŕegulier, ce qui revient̀a exhiber pour toutAFD une
expression ŕegulìereéquivalente. Il existe plusieurs algorithmes pour obtenir cette
expression. Nous présentons premièrement une ḿethode apṕelée l’algorithmeBMC
(BrzozowskietMcCluskey).

2.11.1 Algorithme BMC

Soit M = (E, A, δ, q0, F ) un AFD. On cherche une expression régulìere
dénotant le langage reconnu parM . On va proćeder par suppression de transitions
et d’états, en remplaçant d’autresétiquettes par des expressions régulìeres :

1. Ajouter à M deux nouveaux́etats, not́esα (état initial) et ω (état final), et
les transitions(α, ε, q0) et (qf , ε, ω) pour toutétatqf ∈ F .

2. Réṕeter les actions suivantes tant que possible :

• S’il existe deux transitions(p, r, q) et (p, s, q), les remplacer par la
transition(p, r|s, q).

• Supprimer unétat q (autre queα et ω) et remplacer, pour tout́etats
p, r 6= q, les transitions(p, s, q), (q, t, q) et (q, u, r), par la tran-
sition (p, st∗u, r).
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Cet algorithme s’arr̂ete toujours, parce que l’on diminue,à chaque it́eration, le
nombre de transitions et d’états, jusqu’̀a obtenir une seule transition(α, e, ω). Il
est clair quee est une expression régulìere pour le langageL(M) reconnu parM .

Comme exemple, considérons l’AFD de la figure2.5. On lui ajoute leśetatsα et
ω, et on obtient l’automate suivant :

FIG. 2.22 – L’automate de la figure2.5, augment́e de deux́etatsα etω.

. Supprimons l’́etat2. Les couples de transitions concernées sont(1, a, 2) et
(2, ε, ω) d’une part, et(1, a, 2) et (2, b, 3) d’autre part. Le premier couple
produit une transition(1, aa∗ = a+, ω), le deuxìeme produit une transition
(1, aa∗b = a+b, 3), ce qui donne l’automate :
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FIG. 2.23 – L’automate préćedent, apr̀es suppression de l’état2.

. Supprimons les deux transitions(1, a+b, 3) et (1, b, 3), et remplaçons les par
la transition(1, a+b | b = a∗b, 3). Cel̀a donne l’automate :

FIG. 2.24 – L’automate préćedent, apr̀es suppression des deux transitions
(1, a+b, 3) et (1, b, 3).

. Supprimons l’́etat 3, le couple de transitions concernées est(1, a∗b, 3) et
(3, ε, ω), qui produit une transition(1, a∗b, ω). Ce qui donne l’automate :

FIG. 2.25 – L’automate préćedent, apr̀es suppression de l’état3.

. Supprimons les deux transitions(1, a+, ω) et (1, a∗b, ω), et remplaçons les
par la transition(1, a+ | a∗b = a∗(a | b), ω). Cel̀a donne l’automate :

FIG. 2.26 – L’automate préćedent, apr̀es suppression des deux transitions
(1, a+, ω) et (1, a∗b, ω).

. Il ne reste plus qu’̀a supprimer l’́etat1. On obtient l’automate suivant :
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FIG. 2.27 – L’automate complètement ŕeduit.

. Finalment, on obtient l’expression régulìerea∗(a|b).

2.11.2 Méthode alǵebrique

À partir d’un AFD M = (E, A, δ, q0, F ), on va construire un système de
n équations lińeaires(n étant le nombre deśetats deM). Les inconnus de ce
syst̀eme sont les langages

Xq = {w ∈ A∗ | δ∗(q, w) ∈ F}

où q ∈ E est unétat de l’automate.Xq est le langage forḿe de tous les mots re-
connus parM , en prenantq commeétat initial. Nous avons les résultats suivants :

Lemme 2.11.1Soientp et q desétats d’unAFD M = (E, A, δ, q0, F ).

1. Si δ(p, a) = q, alorsaXq ⊆ Xp.

2. Si δ(p, a) = p, alorsaXp ⊆ Xp.

3. Si q ∈ F , alorsε ∈ Xq.

Le syst̀eme d’́equations lińeaires est obtenu en appliquant ces règles. Voici un
exemple de ce système pour l’automate de la figure2.5 :

X1 = aX2 | bX3

X2 = aX2 | bX3 | ε
X3 = ε

(2.3)

Un tel syst̀eme peut̂etre ŕesolu facilement en appliquant la méthode des substitu-
tions et le ŕesultat du lemme suivant :

Lemme 2.11.2(Lemme d’Arden). SoientE et F deux langages sur un alphabet
A. Siε 6∈ E, alors l’unique solution de l’́equationX = EX | F estX = E∗F .

Preuve du lemme d’Arden. PosonsY = E∗F . Alors, EY | F = EE∗F | F =
E+F | F = (E+ ∪ {ε})F = E∗F = Y , ce qui montre queE∗F est bien une
solution de l’́equationX = EX | F .
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Supposons maintenant que l’équationX = EX | F poss̀ede au moins deux so-
lutions L et K. On a :L \ K = (EL | F ) \ K = EL \ K, car F ⊆ K. Or,
(EL \K) ⊆ (EL \EK), puisqueEK ⊆ K. Par suite(L \K) ⊆ E(L \K), car
(EL \ EK) ⊆ E(L \K). Par ŕecurrence, on obtient que(L \K) ⊆ En(L \K),
pour tout entiern ≥ 1. Comme le mot videε n’appartient pas̀aE, alors tout mot
deL \K a pour longueur au moinsn pour toutn ≥ 1. Par conśequent,L \K = ∅
et alorsL ⊆ K. On montre de m̂eme queK ⊆ L (carL et K jouent des r̂oles
syméetriques). Finalement, on a montré queL = K.

Résolvons le système(2.3). En substituant la troisièmeéquation dans les deux
premìeres, on obtient : 

X1 = aX2 | b
X2 = aX2 | (b | ε)
X3 = ε

(2.4)

En appliquant le lemme d’Ardeǹa la deuxìemeéquation, on trouve :

X2 = a∗(b|ε)

Finalement, on obtient :

X1 = a(a∗(b|ε))|b = a+b|a+|b = (a+|ε)b|a+ = a∗b|a∗a = a∗(a|b)

2.12 Lemme de pompage

Étant donńe un alphabetA et un langageL défini surA. Comment savoir si
L est ŕegulier ? Pour une réponse affirmative, il suffit de trouver une expression
régulìere qui le d́enote ou un automate fini qui le reconnaı̂t. Pour une ŕeponse
négative, on utilise un outil th́eorique : le lemme depompage.

Théorème 2.12.1Si un lanageL est ŕegulier surA, alors il existe un entier natu-
rel N tel que pour tout motw ∈ L, de longueur|w| ≥ N , w s’écrit sous la forme
w = xyz avec :

1. |xy| ≤ N .

2. y 6= ε, (ou bien|y| ≥ 1).

3. xykz ∈ L, ∀k ≥ 0.

Intuitivement,N c’est le nombre deśetats de l’AFD minimal reconnaissantL.
Pour acćepeter un motw ∈ L de longueur|w| ≥ N , il faut au moins visiter un
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certainétate plus d’une fois(ce qui est illustŕe par la figure2.29). Soit le motx lu
depuis l’́etat initialq0 jusqu’̀a l’étate, le moty lu sur une boucle autour de l’étate
et le motz lu depuis l’́etate vers unétat finalqf . Il est clair alors quew = xyz et
que l’on a :|xy| ≤ N , y 6= ε etxykz ∈ L, ∀k ≥ 0.

FIG. 2.28 – Automate minimal et lemme de pompage.

Exemple 2.12.1Le langageL = {anbn | n ≥ 0} sur A = {a, b} n’est pas
régulier.

Preuve. On utilise le lemme de pompage. Supposons queL est ŕegulier. Il v́erifie
le lemme de pompage. NotonsN l’entier assuŕe par ce lemme. Prenons le mot
w = aNbN et soit une d́ecompositionw de la formew = xyz. Comme|xy| ≤ N
et |y| ≥ 1, alorsx = ai, y = aj et z = aN−i−jbN , aveci ≥ 0 et j ≥ 1. Le mot
xy0z = aN−jbN ∈ L, ce qui oblige quej = 0. Ceci est impossible, puisquej ≥ 1,
ce qui entrâıne une contraduction. Le langageeL n’est pas alors ŕegulier.





Chapitre 3

Alanyse lexicale

3.1 Rôle de l’analsye lexicale

Le programme d’analyse lexicale(scanning) est assuŕe ǵeńeralement par un
module appeĺeanalyseur lexical(scanner). Le rôle principal de l’analyseur lexi-
cal est de combiner les caractères du fichier source pour former des mots ayant
un sens pour le langage source. Ces mots sont appelés lexèmes(ou token). Au
passage, cette phase doit :

. reconnâıtre les mots ŕeserv́es, les constantes, les identificateurs, ...etc.

. signaler les erreures lexicales(mots mal orthographiés) et relier les mes-
sages d’erreurs issues du compilateur au programme source.

. ignorer les commentaires et les caractères blancs.

. effectuer, si ńecessaire, un pré-traitement du texte source.

3.2 Unités lexicales, lex̀emes et mod̀eles

3.2.1 Definitions

Définition 3.2.1 Uneunité lexicalereprésente une classeparticulière du lexique
(vocabulaire) du langage source.

Exemple 3.2.1Lesmots-cĺeset lesidentificateurssont deuxunités lexicales.

Définition 3.2.2 Un lexème(ou token) est une châıne de caract̀eresqui appar-
tient à une unit́e lexicale.
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Exemple 3.2.2En langageC, if , for, int et return sont deslexèmesde l’unité
lexicalemot-cĺe.

Définition 3.2.3 Un mod̀ele d’unité lexicale est une règlequi décrit l’ensemble
des lex̀emes qui seront des instances de cette unité lexicale.

Exemple 3.2.3En langagePHP , le mod̀ele d’un identificateur est une chaı̂ne
de caract̀eres qui commence par une lettre(minuscule ou majuscule) ou le ca-
ractère ’ ’ ou le caract̀ere ’$’ et qui ne contient que des lettres, des chiffres et des
caract̀eres ’ ’ et ’$’.

3.2.2 Les unit́es lexicales les plus courantes

La plupart des langages de programmation disposent des unités lexicales sui-
vantes :

. Lesmots-cĺes(keywords) : leurs d́efinitions et leurs utilisations sont fixées
par le langage. Exemples de mots-clés dansC : if , else , for , while ,
do , switch , ...etc.

. Les identificateurs : ce sont les noms qu’un programmeur utilise pour
désigner les entités d’un programme(variables, constantes, types, fonctions).

. Lesopérateurs : symboles d’oṕerations arithḿetiques, logiques et de com-
paraison.

. Lesnombres: entiers ou ŕeels, positifs ou ńegatifs.

. Leschâınes de caract̀eres: séqeunces de caractères alphanuḿeriques.

. Lesdélimiteurs : espace, tabulation et retourà la ligne.

. Lessymboles sṕeciaux: ( ) [ ] { } ...etc.

3.3 Interface avec l’analyseur syntaxique

3.3.1 Position de l’analyseur lexical

Le plus souvent, l’analyseur lexical est implementé comme un sous-programme
de l’analyse syntaxique. Ce dernier ordonneà l’analyseur lexical de d́elivrer la
prochaine unit́e lexicale du programme source. L’analyseur lexical lit alors la suite
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des caract̀eres non encore lus et délivre la premìere unit́e lexicale rencontrée. La
figure ci-dessous montre la relation(de type producteur/consommateur) qui relie
l’analyseur lexical et l’analyseur syntaxique :

FIG. 3.1 – Relation entre l’analyseur lexical et l’analyseur syntaxique.

3.3.2 Attribut d’un lex ème et table des symnoles

Savoir à quelle unit́e lexicale est associé un lex̀eme est essentiel pour l’ana-
lyse syntaxique. Cependant, lesétapes suivantes de la compilation auront besoin
d’autres informations sur les lexèmes. L’analyseur lexical doit alors réunir les in-
formations utiles sur les lexèmes. Ces informations sont stockées dans une table,
appeĺeetable des symboles, sous forme d’attributs . Un attribut pour un lex̀eme
peutêtre sa valeur, sa position dans le fichier source, ...etc.

3.4 Implémentation d’un analyseur lexical

Il y a trois méthodes classiques pour coder un analyseur lexicale :

• La méthode ”manuelle” : l’analyseur lexical est́ecrit en chair et en os̀a la
main en utilisant un langagéevolúe (commeC, Pascal, ouJava).

• La méthode ”semi-automatique” : on simule l’AFD (ou lesAFD) qui re-
connâıt les unit́es lexicales en utilisant un langage de haut-niveau. L’AFD
étant construit̀a la main.

• La méthode ”automatique” : l’analyseur lexical est ǵeńeŕe à partir d’une
description par un outil informatique qui géǹere automatiquement le code
exécutable de l’analyseur. Cette méthode sera présentée dans le chapitre
suivant(L’outil Flex).
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3.5 La méthode manuelle

L’ écriture d’un analyseur lexicalà la main n’est pas souvent très difficile : on
ignore tous les caractères inutiles, jusqu’à ce qu’on trouve le premier caractère
significatif. En suite, on teste si le prochain lexème est un mot-clé, un nombre, un
identificateur, ...etc.

On va maintenant implémenter dans un langage de haut-niveau(langageC, par
exemple) un analyseur lexical qui lit et convertit le flot d’entrée en un flot d’unit́es
lexicales. Pour simplifier, nous nous limitonsà un fragment d’un langage source
fictif. Pour ce fragment du langage considéŕe, l’analyseur lexical reconnaı̂tra les
unités lexicales suivantes :

. KEYWORD qui dénote les quatre mots-clés :si, alors, sinonetfinsi.

. IDENT qui dénote les identificateurs.

. NBENT qui dénote les nombres entiers. L’attribut est dans ce cas, la valeur
décimale de l’entier reconnu.

On fait également les hypothèses suivantes :

• les mots-cĺes sont reserv́es, c’est-̀a-dire qu’ils ne peuvent paŝetre utiliśes
comme identificateurs.

• les lex̀emes sont śepaŕes par un caractère blanc(espace, tabulation et retour
à la ligne). Notre analyseuŕeliminera ces caractères.

La figure suivante suggère la manìere dont l’analyseur lexical, représent́e par la
fonctionAnalLex (), réalise sa t̂ache. La fonctiongetchar () permet de lire le
prochain caractère sur l’entŕee standard et la fonctionungetc () permet de rendre
ce caract̀ere au flot d’entŕee.

FIG. 3.2 – Impĺementation d’un anlyseur lexicalécrit à la main(en langageC).

Ainsi, le code suivant :
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carlu = gectchar(); /* carlu : variable de type char */
ungetc(carlu, stdin);

laisse le flot d’entŕee inchanǵe. La premìere instruction affecte le prochain ca-
ract̀ere de l’entŕee à la variablecarlu , alors que la deuxième rendà l’entŕee
standardstdin la valeur de la variablecarlu .

La fonctionAnalLex () rend un entier qui code une unité lexicale. L’unit́e lexi-
cale, commeKEYWORD , peut alorŝetre cod́e par un entier suṕerieur aux entiers
encodant les caractères, par exemple256. Pour permettre un changement aisé de
l’encodage, on utilise une constante symboliqueKEYWORDpour d́esigner l’en-
tier enocdantKEYWORD . Pour ŕealiser ceci enC, on utilise une directive de
définition :

#define KEYWORD 256
#define IDENT 257
#define NBENT 258

Pour envoyer l’attribut d’un lex̀eme, on utilise une variable globaleValLex .
Cette variable est d́eclaŕee commeunion :

union ValLex
{

int valint; /* pour un entier */
char valstr[33];

/* pour un identificateur ou un mot cl é */
};

La fonctionEstMotCle () teste si un identificateur est un mot-clé. La fonction
Erreur affiche un message d’erreur. L’analyseur ignore les caractères blancs
(espaces, tabulations et retourà la ligne). S’il reconntre une chaı̂ne non sṕecifiée
et qui n’est pas ignoré, il signale une erreur et quite l’analyse lexicale. La figure
3.3 présente le pseudo-code de notre analyseurécrit à la main.
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FIG. 3.3 – Pseudo-code de l’anlyseur lexical.

3.6 La méthode semi-automatique

LesAFD constituent un outil important pour l’écriture d’analyseurs lexicaux,
car leur impĺementation avec un langageévolúe (de haut-niveau) est tr̀es facile.
Si nous disposons d’unAFD qui reconnâıt les unit́es lexicales du langage source,



3.6. La méthode semi-automatique 55

nous pouvons effectuer l’analyse lexicale de ce langage enécrivant un programme
qui simule le travail de l’AFD.

Pour notre cas, la figure3.4 illustre unAFD qui acc̀epte les unit́es lexicales du
fragment du langagéetudíe.

FIG. 3.4 – UnAFD qui reconnâıt le fragment du langagéetudíe.

On part de l’́etat0, car c’est l’́etat initial de l’AFD. On lit un caract̀ere sur l’entŕee,
puis on effectue une séquence de test :

• Si le caract̀ere lu est un symbole blanc(espace, tabulation ou retourà la
ligne), on reste dans l’état0.

• Si le caract̀ere lu est une lettre, on transiteà l’état1. C’est la premìere lettre
d’un identificateur ou d’un mot-clé. On initialise le premier caractère de la
châıneà ce caract̀ere lu.

• Si le caract̀ere lu est un chiffre, on transiteà l’état3. C’est le premier chiffre
d’un nombre. On initialise la valeur du nombre avec la valeur décimale de
ce caract̀ere.

• Si le caract̀ere lu estEOF (le caract̀ere de fin de fichier), on quite l’analyse
lexicale.

• Pour tout autre caractère lu, signaler une erreur lexicale et sortir.
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Lorsqu’on arrivèa l’état1, on lit un caract̀ere, puis on effectue les tests suivants :

1. Si le caract̀ere lu est une lettre ou un chiffre, on reste dans l’état1, tout en
enregistrant le caractère lu dans la position adéquate de la chaı̂ne.

2. Pour tout autre caractère lu, on rend le caractère lu et l’on passèa l’état2.

Lorsqu’on arrivèa l’état3, on lit un caract̀ere, puis on effectue le test suivant :

1. Si le caract̀ere lu est un chiffre, on reste dans l’état3, tout en continuant
l’ évaluation du nombre.

2. Pour tout autre caractère lu, on rend le caractère et l’on passèa l’état4.

Le traitement deśetats finaux s’effectue comme suit :

1. Si l’ état courant est2, reculer la lecture du caractère. Si la châıne trouv́ee
est un identificateur, retournerIDENT , sinon retournerKEYWORD .

2. Si l’ état courant est4, reculer la lecture du caractère et retournerNBENT.

Voici le pseudo-code de la simulation de l’AFD de notre analyseur :
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FIG. 3.5 – Pseudo-code du simulateur de l’AFD de l’anlyseur lexical.





Chapitre 4

L’outil Flex

4.1 Présentation de Flex

4.1.1 Le compilateur Flex

Flex (FastLexer) est ungénérateur d’analyseurs lexicaux. Flex prends en
entŕee un fichier source(”. lex” ou ”.flex”) contenant une description d’un analy-
seur lexical et d́elivre un fichier nomḿe ”lex.yy.c” qui contient le codeC du future
analyseur lexical. Ce dernier, lorsqu’il est compilé avecgcc produira l’ex́ecutable
de l’analyseur lexical. La compilation d’un fichierFlex, s’effectue via la com-
mandeflex. Voici le sch́emaà suivre pour construire un analyseur lexical avec le
compilateurFlex :

FIG. 4.1 – Cŕeation d’un analyseur lexical avecFlex.

Le fichier de description contient princialement desexpressions ŕegulièreset des
actions à ex́ecuter lors de la reconnaissance de chaque lexème.Flex prends cette
description et ǵeǹere unAFND combińe (réunion de tous lesAFND de l’en-
semble des expressions régulìeres d́ecrites). EnsuiteFlex convertit cetAFND en
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unAFD, puis le minimise et ǵeǹere le codeC qui va simuler l’automate minimal.

4.1.2 La fonction yylex

Le fichier ”lex.yy.c” fournit une fonction externe nomḿee ”yylex()” qui va réaliser
l’analyse lexicale des lexèmes. La compilation de ce fichier pargcc, et sa liaison
avec la librairie ”lfl ” de Flex produira unanalyseur lexical. Par d́efaut, ce der-
niers va lire les donńeesà partir de l’entŕee standard(stdin) et écrira les ŕesultats
sur la sortie standrad(stdout). La fonctionyylex n’a pas d’argument et retourne
unentier qui désigne lecode de l’unité lexicale reconnue.

4.2 Format d’un programme Flex

Flex est cŕee pour̂etre utiliśe avecC (ouC++). Un programme Flexse com-
pose de troissections(dans cet ordre) : la secdion desdéfinitions, la section des
r ègles, et la section ducode auxilliaire. Voici le format d’un fichierFlex :

%{
/* Inclusions et D éclarations */

%}
/* D éfinitions des expressions r éguli ères */

%%
/* R ègles */

%%
/* Code C auxilliaire */

• La section desdéfinitionscomprend : les inclusions de fichiers, les déclarations
globalesC (variables, types et fonctions) et les d́efinitions des expressions
régulìeres.

• La section desr èglescontient les expressions régulìeres qui d́enoteront les
lexèmes̀a reconnâıtre et les actions̀a ex́ecuter.

• La section ducode auxilliaire contient les routinesC nécessaires pour le
fonctionnement d́esiŕe de l’analyseur.

Les d́eclarations sont copiées en haut dans le fichier ”lex.yy.c”, alors que les rou-
tines sont copíees en bas. Les définitions permettent de donner des nomsà des
expressions ŕegulìeres. Ceci a pour objectif de simplifier lesécritures des expres-
sions ŕegulìeres complexes dans la section des règles et d’augmenter leur lisibilité
et leur identification.
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4.3 Les r̀egles

Uner ègleest forḿee d’uneexpression ŕegulière(appeĺeemotif) suivie d’une
séquence d’instructionsC (nomḿee action). L’id ée est que chaque fois que
l’analyseur lit une entŕee(une châıne de caractèes) qui vérifie le motif d’une r̀egle,
il exécute l’action associée avec ce motif. Par exemple, si l’on veut afficher un
identificateurC, onécrira la r̀egle suivante :

[a-zA-Z_][a-zA-Z_0-9]* printf("ID : %s\n", yytext);

Lesr èglesdoiventêtreécrites apr̀es le premier symbole%%. Lesmotifs doivent
commencer en colonne0 et sontécrits sur une seule ligne. Lesactions doivent
commencer sur la m̂eme ligne, mais peuvent tenir sur plusieurs lignes. Voici la
forme de la section des règles :

exp_reg_1 action_1
exp_reg_2 action_2
...
exp_reg_n action_n

4.4 Variables et fonctions pŕedéfinies

. yytext : (char ∗) châıne de caractères qui contient le lex̀eme courant re-
connu.

. yyleng : (int ) longueur de yytext(aussi de ce lex̀eme).

. yylineno : (int ) numéro de la ligne courante.

. yyin : (File ∗) fichier d’entŕeeà partir duquelFlex va lire les donńeesà
analyser. Par d́efaut,yyin pointe versstdin .

. yyout : (File ∗) fichier de sortie dans lequelFlex va écrire les ŕesultats de
l’analyse. Par d́efaut,yyout pointe versstdin .

. unputc(car) : fonction qui remet le caractèrecar dans le flot d’entŕee.

. main( ) : la fonctionmain par d́efaut contient juste un appelà la fonction
yylex. Elle peut̂etre red́efinie par l’utilisateur dans la section des procédures
auxiliaires.
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4.5 Routines de Flex

4.5.1 R̀egles pour les actions

. Si pour unmotif , l’action n’est pas pŕesente, alors le lex̀eme correspon-
dant sera tout simplement ignoré. La m̂eme chose se produira si l’on a
sṕecifier l’action not́ee ’;’. Par exemple, voici un programme qui suppri-
mera toutes les occurrences des mots ”mauvais” et ”bon” :

%%
"bon" /* l’action est absente */
"mauvais" ;

. Flex recopie dans le fichier de sortie toutes les chaı̂nes de l’entŕee non re-
connues par aucune expression règluìere : c’est l’action par défaut.

. Une action ”|” signifie ”la même chose que l’action de la r̀egle suivante”.
Elle est utiliśee quand plusieurs règles partagent la m̂eme action. Voici un
exmple :

%%
a |
ab |
abc |
abcd printf("a, ab, abc ou abcd\n");

4.5.2 Directives de Flex

Flex offre un nombre deroutines sṕecialesqui peuvent̂etre int́egŕees avec les
actions :

. ECHO : copie le contenu de la variableyytext dans le fichier de sortie. Si
ce dernier eststdout, ECHOestéquivalentèa l’action
printf("\%s", yytext);

. REJECT : force l’analyseur̀a sebrancher à la deuxìeme meilleure r̀egle
applicable. Par exemple, voici un exemple qui compte tous les mots d’un
fichier, sauf les mots ”bon” :
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%{
int nb_mots = 0;

%}
%%
bon REJECT;
[a-z]* nb_mots++;

. yymore() : demandèa l’analyseur deconcat́ener le contenu du lex̀eme
courant au lieu de le remplacer. Par exemple,́etant donńee l’entŕee ”mega-
octet”, le programme suivant produira l’affichage ”mega-mega-octet” :

%%
mega- ECHO; yymore();
octet ECHO;

. yyless(n) : rend tout les caract̀eres du lex̀eme courant dans le flot d’entŕee,
sauf lesn premiers caract̀eres de ce lex̀eme. Les variablesyytext et yy-
leng seront ajust́ees automatiquement. Par example, sur l’entrée ”foobar”,
le programme suivant affichera ”foobarbar” :

%%
foobar ECHO; yyless(3);
[a-z]+ ECHO;

. yyterminate() : termine l’exécution de l’analyseuret renvoie la valeur
0 à l’appelant de l’analyseur, en indiquant le message ”all done”. Par
défaut, ’yyterminate ()’ est appeĺee lorsqu’un caractèreEOF est lu. Par
example, le programme suivant affichera le premier entier rencontré dans
un fichier puis ŕesumera l’analyseur :

%%
[0-9]+ ECHO; yyterminate();

4.6 Comment Flex ǵenère un analyseur lexical

La table des transitions de l’AFD géńeŕe par le compilateurFlex est parcourue
dans la routineyylex() par le code qui anime l’automate. Ce code est invariable
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et est ǵeńeŕe automatiquement pour la routineyylex(). La figure4.2 illustre le
pseudo-code de ce programme de simulation de l’automate.

FIG. 4.2 – Programme de simulation de l’AFD géńeŕe parFlex.

4.7 Situationà l’arr êt de l’automate

Lorsque plusieurs expressions régulìes peuvent s’appliquer pour analyser le
début de la châıne d’entŕee, les r̀egles suivantes sont appliquéesà la construction
de l’automate pour enlever l’ambiguı̈té entre les r̀egles :

. La règle conduisant̀a la reconnaissance de la plus longue est d’abord choi-
sie.

. A égalit́e de longueur reconnue, c’est la première r̀egle qui est choisie.

Si aucuńetat final n’aét́e atteint(aucune expression ne reconnaı̂t l’entrée) l’action
par d́efaut est d́eclench́ee(recopie du caractère d’entŕee sur la sortie).
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4.8 Exemple d’un analyseur lexical avec Flex

Pour terminer, nous donnons le codeFlex d’un analyseur lexical du fragment
du langage sourcéetudíe dans le chapitre préćedent(chapitre3). Cet analyseur
affichera les lex̀emes et leur unités lexicales. Tout d’abord, ońecrit le codeFlex
dans un fichier texte enregistré avec l’extension ”lex”, disons ”lexer.lex” :

%{
#include <stdlib.h>
%}
%%
alors |
finsi |
si |
sinon printf("%s : KEYWORD\n", yytext);
[a-zA-Z_][a-zA-Z_0-9]* printf("%s : IDENT\n", yytext);
[0-9]+ printf("%d : NBENT\n", atoi(yytext))d;
[ \t\n] ;

Ensuite, nous compilons ce fichier pour obtenir l’exécutable de notre analyseur,
disons ”lexer.exe” :

FIG. 4.3 –Étapes de compilation d’un fichierFlex.

Supposons que l’on veut analyser le fichier texte suivant, disons ”data.txt” :
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FIG. 4.4 – Fichier sourcèa analyser.

Voici le résultat obtenu :

FIG. 4.5 – Ŕesultat de l’analyse lexicale.

4.9 Quelques options de compilation avec Flex

. −d : exécute l’analyseur en mode de débougage.

. −s : supprime l’effet de la r̀egle par d́efaut deFlex.
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. −t : écrit le code de l’analyseur géńeŕe sur la sortie standard, au lieu de
l’ écrire dans le fichier ”lex.yy.c”.

. −T : affiche les informations sur l’automate fini déterministe cŕee parFlex.

. −V : affiche la version deFlex utilisé.





Chapitre 5

Grammaires hors-contexte

Dans le chapitre2, on a vu deuxformalismeséquivalents pourspécifier et re-
connâıtre des unités lexicales: les ”expressions ŕegulières” et les ”automates
finis”. Malheurement, ces deux formalismes ne peuvent pas décrire certains lan-
gages. La th́eorie des langages montre par exemple qu’il est impossible de décrire
le langage{anbn | n ≥ 0} sur l’alphabet binaire{a, b} par une expression
régulìere ou par unAFD (le langage n’est pas régulier).

L’analyse syntaxique est un peu plus compliquée que l’analyse lexicale et nécessite
des ḿethodes plus avancées. Cependant, la même strat́egie de base est utilisée :
unenotation très adapt́ee pour les programmeurs humains est convertie en une
machine automatique(reconnaisseur) dont l’exécution est plus efficace.

Un programmeur humain manipule une notation plus facileà utiliser età com-
prendre : lesgrammaires hors-contexte(GHC). En th́eorie des langages, une
GHC est une notationr écursivepour d́ecrire certains langages. LesGHC trouvent
une importante application dans les spécifications des langages de programma-
tion. Ce sont des notations concises qui permettent de décrire la syntaxe des
langages de programmation classiques. De plus, il est possible detransformer
mécaniquementune GHC en unanalyseur syntaxique. L’analyseur fait ap-
parâıtre la structure du programme source, souvent sous la forme d’un arbre d’ex-
pression pour chaque instruction du programme.

5.1 Notion de GHC

LesGHC constituent un outil formel pour décrire quels sont les flux de lexèmes
corrects et comment ils doiventêtre structuŕes. L’analyseur lexical d́ecrit comment
former les lex̀emes du langage. L’analyseur syntaxique décrit ensuite comment
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assembler les lexèmes pour former des phrases correctes. UneGHC fournit une
description des phrases(programmes) syntaxiquement corrects.

Définition 5.1.1 UneGHC est un4-upletG = (V, T, P, S) où :

. V : un ensemble fini. C’est l’alphabet des symboles variablesou non-
terminaux.

. T : un ensemble fini disjoint deV (V ∩ T = ∅). C’est l’alphabet des sym-
boles terminaux).

. P : ensemble fini d’́eléments appelésrègles de production.

. S ∈ V appeĺeaxiome(ousymbole de d́epart).

Les terminaux sont en fait les lex̀emes qui seront d́elivrés par l’analyseur lexi-
cal. Lesnon-terminaux sont des ”méta-symboles” qui servent pour d́ecrire les
diverses constructions d’un langage(instructions, blocs, boucles, expressions, ...).
Lesr ègles de productionsont des ”r ègles de ŕeécriture” qui montrent comment
certains terminaux et non-terminaux se combinent pour former une contruction
donńee. L’axiomeest un ”méta-symbole particulier”, puisque ce dernier reflète
la construction ǵeńerale d’un langage(il identifie tout le programme). Par conven-
tion, les symbolesnon-terminaux seront not́es en majuscule, alors que les sym-
bolesterminaux seront not́es en minuscule.

Définition 5.1.2 Dans uneGHC G = (V, T, P, S), uneformeα surG est un mot
sur l’alphabet(V ∪ T ), c’est-̀a-direα ∈ (V ∪ T )∗.

Définition 5.1.3 Dans uneGHC G = (V, T, P, S), unerègle de productionest
un couple(X, α) où X ∈ V et α est une forme deG. On note une r̀egle de
production(X, α) par : X → α qui se lit ”X peut se ŕeécrire commeα”. Si
(X, α) et (X, β) sont deux r̀egles de productions telles queα 6= β, on écrit :
X → α | β.

Exemple 5.1.1SoitG = (V, T, P, S) avec :

• V = {S, A,B}.

• T = {a, b}.
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• P = {S → AB | aS | A, A → Ab | ε, B → AS}.

• S : l’axiome.

Pour cette grammaire, les motsAB, aaS et ε sont des formes surG.

5.2 Dérivations

Définition 5.2.1 SoientG = (V, T, P, S) uneGHC, β etδ deuxformessurG. On
dit que la formeδ dérive en une seuléetapede la formeβ, s’il existe une r̀egle
de productionX → α et deux formesu et v telles queβ = uXv et δ = uαv. On
écrit dans ce cas :β ⇒1 δ ou, pour simplifierβ ⇒ δ.

Exemple 5.2.1Dans laGHC de l’exemple4.3.1, on a : AB ⇒ AAS. En effet,
la productionB → AS permet de substituerB par AS dansAB. Ce qui donne
AAS.

Définition 5.2.2 SoientG = (V, T, P, S) uneGHC, β et δ deuxformessur G et
k ≥ 1 un entier. On dit queδ dérive en kétapesdeβ, s’il existe(k + 1) formes
β0, β1, ..., βk telles que :

1. β0 = β.

2. βi ⇒ βi+1, ∀i ∈ {0, 1, ..., k − 1}.
3. βk = δ

Dans ce cas, ońecrit : β ⇒k δ. L’entier k s’appelle lalongueur de la d́erivation.

Définition 5.2.3 SoientG = (V, T, P, S) uneGHC, β et δ deuxformessur G.
On dit queδ dérive en plusieurśetapesdeβ, s’il existe un entierk ≥ 1, tel que
β ⇒k δ. Onécrit pour simplifier :β ⇒∗ δ. Par convention,β ⇒0 β.

Exemple 5.2.2Soit laGHC de l’exemple4.3.1. On aAB ⇒8 bba. En effet, on a :

• AB ⇒ AbB (règleA → Ab).

• AbB ⇒ AbbB (règleA → Ab).

• AbbB ⇒ bbB (règleA → ε).

• bbB ⇒ bbAS (règleB → AS).
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• bbAS ⇒ bbS (règleA → ε).

• bbS ⇒ bbaS (règleS → aS).

• bbaS ⇒ bbaA (règleS → A).

• bbaA ⇒ bba (règleA → ε).

Lemme 5.2.1 (fondamental) SoientG = (V, T, P, S) uneGHC etα, α′, β, β′ et
δ desformessurG. Siα ⇒∗ α′ etβ ⇒∗ β′, alors :

1. αβ ⇒∗ α′β.

2. αβ ⇒∗ αβ′.

3. αβ ⇒∗ α′β′.

Inversement, siαβ ⇒∗ δ, alors il existe deux formesα′ etβ′ telles que :

1. δ = α′β′.

2. α ⇒∗ α′.

3. β ⇒∗ β′.

5.3 Langage engendŕe par une GHC

Définition 5.3.1 Soit G = (V, T, P, S) uneGHC. Le langage engendŕe par G
est forḿe par tous les mots sur l’alphabetT qui dérivent en plusieurśetapesde
l’ axiomeS deG. On le note parL(G). Formellement :

L(G) = {ω ∈ T ∗ | S ⇒∗ ω}

Exemple 5.3.1Soit laGHC G = ({S}, {a}, P, S) définie par les productions :
S → aaS | ε. Alors,L(G) = {(aa)n | n ≥ 0} = (aa)∗.

Exemple 5.3.2Soit laGHC G = ({S}, {a, b}, P, S) définie par les productions
S → aSb | ε. On a :L(G) = {anbn | n ≥ 0}.

5.4 Langages hors contexte

5.4.1 D́efinition

Définition 5.4.1 Soit L un langage sur un alphabetA. On dit queL est hors
contexte(ou algébrique) sur A, si et seulement siL est engendŕe par uneGHC,
c’est-̀a-dire il existe uneGHC G = (V, T, P, S) tel queA = T etL(G) = L.
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Exemple 5.4.1Les langages suivants sont algébriques :

• L = {(aa)n | n ≥ 0} = (aa)∗. En effet, il est engendré par la grammaire :
S → ε | aaS.

• L = {anbn | n ≥ 0}, car engendŕe par la grammaire :S → ε | aSb.

Théorème 5.4.1Tout langage ŕegulier sur un alphabetA est alǵebrique surA.

Remarque 5.4.1La réciproque de ce th́eor̀eme est fausse. Voici un contre exemple :
le langageL = {anbn | n ≥ 0} est alǵebrique, mais non ŕegulier.

5.4.2 Propriétés de cl̂oture pour langages alǵebriques

Théorème 5.4.2La classe des langages algébriques estclosepar oṕerationsra-
tionnelleset parsubstitution:

. Réunion : si L etK sont alǵebriques, alorsL ∪K est alǵebrique.

. Concat́enation: si L etK sont alǵebriques, alorsLK est alǵebrique.

. Étoile : si L est alǵebrique, alorsL∗ est alǵebrique.

. Substitution: si L et K sont alǵebriques, alors le langage obtenu en sub-
stituant toutes les lettresa dans tous les motsω ∈ L par K est alǵebrique.

5.5 Propriétés de non clot̂ure

Théorème 5.5.1La classe des langages algébriques n’est pas close par les opérations
d’intersection et de complémentation.

Contre-exemple pour l’intersection. Soient les deux langages :L = {apbpcq |
p, q ≥ 0} etM = {apbqcq | p, q ≥ 0}. Les langagesL etM sont alǵebriques, car
L = {apbp | p ≥ 0}{cq | q ≥ 0} et M = {ap | p ≥ 0}{bqcq | q ≥ 0}, et l’on
on sait que{apbp | p ≥ 0}, {bqcq | q ≥ 0}, {ap | p ≥ 0} et {cq | q ≥ 0} sont
algébrique. Cependant, le langageL∩M = {apbpcp | p ≥ 0} n’est pas alǵebrique.

Preuve pour le compĺementaire. Si la classe des langages algébriques est close
par compĺementaire, alors elle le serait par intersection. En effet, la classe des
langages alǵebriques est close par réunion et l’on a toujours :L ∩M = L ∪M .
Or, la classe des langages algébriques n’est pas close par intersection.
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5.6 Arbres de d́erivation

Définition 5.6.1 SoitG = (V, T, P, S) uneGHC. Un arbre de d́erivation deG
est unarbreΩ fini étiquett́epar leséléments de(V ∪T ) et v́erifiant les propríet́es
suivantes :

. Lesnœuds internesdeΩ sont les symboles non-terminaux(X ∈ V ).

. Si unnœud interneX deΩ, a pour filsu1, u2, ..., un, alorsX → u1u2...un

est une r̀egle production deG.

Définition 5.6.2 SoientG = (V, T, P, S) uneGHC et Ω un arbre de d́erivation
deG. La fronti ère deΩ, not́eeFr(Ω), est le mot obtenu par concaténation(de
gaucheà droite) desétiquettes de ses feuilles.

Définition 5.6.3 SoientG = (V, T, P, S) uneGHC et Ω un arbre de d́erivation
deG. On dit queΩ estcomplet(ou total) si :

• La racinedeΩ est l’axiomeS deG.

1. La fronti èredeΩ est unmot terminal, c’est-̀a-dire un mot du langageT ∗.

Un arbre de d́erivation estincompletoupartiel s’il n’est pas complet.

Exemple 5.6.1Soit G la GHC définie par :S → aB et B → bc|bB. On a la
dérivation :S ⇒ aB ⇒ abc. Un arbre de d́erivation assocíe est le suivant :

FIG. 5.1 – Un arbre de d́erivation.

Proposition 5.6.1 SoientG = (V, T, P, S) uneGHC. Un motω ∈ T ∗ appar-
tient au langageL(G) engendŕe par G, si et seulement si, il existe un arbre de
dérivation totalΩ deG ayant comme frontière le motω.
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Définition 5.6.4 On appelledérivation la plus à gauche, une d́erivation òu la
variable substitúeeest syst́ematiquement le symbole leplus à gauchedu second
membre de la r̀egle de production.

Exemple 5.6.2SoitG la GHC définie par :S → AB|AC, A → x|xy, B → z
et C → yz. Le motω = xz peutêtre obtenu par la d́erivation la plusà gauche
suivante :S ⇒ AB ⇒ xB ⇒ xz.

Définition 5.6.5 On appelledérivation la plus à droite, une d́erivation òu la
variable substitúeeest syst́ematiquement le symbole leplus à droite du second
membre de la r̀egle de production.

Exemple 5.6.3SoitG la GHC définie par :S → AB|AC, A → x|xy, B → z
et C → yz. Le motω = xz peutêtre obtenu par la d́erivation la plusà droite
suivante :S ⇒ AB ⇒ Az ⇒ xz.

5.7 Ambigüıté

Définition 5.7.1 UneGHC est diteambigüe, s’il existe un motω ∈ L(G) ayant
au moins deux arbres de dérivation distinctes.

Définition 5.7.2 Un langageL est ditnon ambigu, s’il existe au moins uneGHC
non ambigüequi l’engendre. Sinon,L est ditinhéremment ambigu.

Exemple 5.7.1SoitG la GHC définie par :S → AB|AC, A → x|xy, B → z et
C → yz. La grammaireG est ambigüe. En effet, le motω = xyz poss̀ede deux
arbres de d́erivation distincts :

FIG. 5.2 – Deux arbres de dérivation distincts pour le motw = xyz.
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5.8 Réécriture de grammaires

5.8.1 Élimination de la r écursivité immédiateà gauche

Définition 5.8.1 Une GHC G est immédiatement ŕecursiveà gauche(IRG), si
elle contient au moins une production de la formeX → Xα, où α est une forme
surG.

Exemple 5.8.1La grammaire :S → ScB | C, B → Ba | ε et C → Cc | b | d,
estIRG (elle contientS → ScB).

Méthode d’́elimination de la RIG :

FIG. 5.3 – Algorithme de l’́elimination de laRIG .

Exemple 5.8.2La grammaire pŕećedente est́equivalenteà : S → CX, X →
cBX | ε, B → Y , Y → aY | ε, C → bZ | dZ etZ → cZ | ε.

5.8.2 Élimination de la r écursivité à gauche

Définition 5.8.2 Une GHC G est récursiveà gauche, si elle contient au moins
unnon-terminalX tel queX ⇒+ Xα, où α est une forme surG.

Exemple 5.8.3La grammaire :S → Ba | b et B → Bc | Sd | ε est ŕecursiveà
gauche, puisqueS ⇒ Ba ⇒ Sda.

Algorithme de l’ élimination de la RG :
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FIG. 5.4 – Algorithme de l’́elimination de laRG.

Exemple 5.8.4Soit la grammaire :S → Ba | b etB → Bc | Sd | ε.

1. On ordonne les non-terminaux :S, B (n = 2).

2. Itérationi = 1. La boucle surj ne s’ex́ecute pas.

3. Itérationi = 2. La boucle surj s’ex́ecute une seule fois (j = 1).

• On remplace la productionB → Sd par B → Bad | bd.

• On élimine les ŕecursivit́es imḿediatesà gaucheB → Bc et B → Bad.
On obtient,B → bdX | X etX → cX | adX | ε.

5.8.3 Factorisationà gauche

Définition 5.8.3 Une GHC G est non factoriśee à gauche, si elle contient au
moins unealternativede la formeX → αβ | αδ où α, β et δ sont des formes sur
G.

Exemple 5.8.5La grammaire :S → aEbS | aEbSeB | a, E → bcB | bca et
B → ba n’est pas factoriśeeà gauche.

Algorithme de factorisation à gauche:
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FIG. 5.5 – Algorithme de factorisatioǹa gauche.

Exemple 5.8.6Pour la grammaire du dernier exemple, on obtient :

• Itération 1. On a les productions :S → aEbSX | a, X → eB | ε,
E → bcY , Y → B | a, B → ba.

• Itération2. On a les productions :S → aZ, Z → EbSX | ε, X → eB | ε,
E → bcY , Y → B | a, B → ba.

5.9 Préćedence des oṕerateurs

Certains analyseurs nécessitent que la grammaire de base soit non ambiguë. La
solution pour utiliser ce type d’analyseurs consiste alorsà ŕeécrire la grammaire
initiale sous une autre forme quiévite toutes les sortes d’ambiguı̈té. Dans le cas
d’une grammaire manipulant des opérateurs, il faut exprimer la hiérarchie des
opérateurs dans la grammaire elle-même.

5.9.1 Associativit́e des oṕerateurs

Soit⊕ un oṕerateur quelconque.

Définition 5.9.1 On dit que⊕ est :
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1. associatifà gauche, si l’expressiona⊕ b⊕ c doit êtreévalúee de gauchèa
droite, c’est-̀a-dire comme(a⊕ b)⊕ c.

2. a uneassociatifà droite, si l’expressiona⊕ b⊕ c doit êtreévalúee de droite
à gauche, c’est-̀a-dire commea⊕ (b⊕ c).

3. estnon associatif, si les expressions de la formea⊕ b⊕ c sont illégales.

Voici des exemples :

• Par la convention usuelle, les opérateurs− et / sont associatifs̀a gauche.
Les oṕerateurs+ et ∗ sont associatifs au sens mathématique. Cela signifie
que l’ordre d’́evaluation d’une expressiona + b + c, n’a pas d’int́er̂et. Ce-
pendant, pour interdire l’ambiguı̈té, il faut fixer une associativité pour ces
opérateurs. Par convention, les opérateurs+ et∗ sont associatifs̀a gauche.

• Les oṕerateurs de construction de liste dans les langages fonctionels(comme
:: et@ enSML, sont typiquement associatifsà droite. L’oṕerateur d’affec-
tation est́egalement associatifà droite(l’expressiona = b = c estévalúee
commea = (b = c)).

• Dans certains langages(commePascal), les oṕerateurs de comparaison
(comme< ou >) sont non associatifs, ce qui explique que l’expression
2 < 3 < 4 est syntaxiquement incorrecte enPascal.

5.9.2 Élimination de l’ambigu ı̈té des oṕerateurs

Soit la grammaire ambiguë suivante qui manipule un opérateur :

E → E ⊕ E

E → num

On peut ŕeécrire cette grammaire de manièreà obtenir une grammairéequivalente
mais non ambigüe. L’associativit́e de l’oṕerateur⊕ influencera le choix des pro-
ductions convenables :

• Si⊕ n’est pasassociatif, nous transformons la grammaire comme suit :

E → E ′ ⊕ E ′ | E ′
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E ′ → num

Notons que cette transformation modifie le langage géńeŕe par la grammaire ini-
tiale, parce qu’elle rend illégales les expressions de la formenum⊕num⊕num.

• Si⊕ estassociatifà gauche, nous transformons la grammaire comme suit :

E → E ⊕ E ′ | E ′

E ′ → num

Maintenant, l’expression2⊕ 3⊕ 4 poss̀ede un seul arbre de dérivation :

FIG. 5.6 – L’arbre de d́erivation de l’expression2⊕ 3⊕ 4.

• Si⊕ estassociatifà droite, nous transformons la grammaire comme suit :

E → E ′ ⊕ E | E ′

E ′ → num

Avec cette transformation, l’expression2⊕3⊕4 poss̀ede maintenant un seul arbre
de d́erivation conforme avec l’associativité à droite de l’oṕerateur⊕ :
Pour que ces règles marchent, il faut que les opérateurs ayant la m̂eme pŕećedence
aient la m̂eme associativité. En effet, ḿelanger la ŕecursivit́eà gauche et la récursivit́e
à droite pour un m̂eme non-terminal rend la grammaire ambiguë. Consid́erons la
grammaire d́efine par :

E → E 	 E ′

E → E ′ ⊕ E

E → E ′

E ′ → num
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FIG. 5.7 – L’arbre de d́erivation de l’expression2⊕ 3⊕ 4.

Cette grammaire donne aux opérateurs	 et⊕ la même pŕećedence et des associa-
tivit és diff́erentes(à gauche pour	 et à droite pour⊕). Elle n’est pas seulement
ambigüe, mais elle n’acc̀epte m̂eme pas le langage attendu. Par exemple, la chaı̂ne
num 	 num ⊕ num n’est pas d́erivable par cette grammaire.

En ǵeńeral, il n’y a pas un moyeńevident pour ŕesoudre l’ambigüıté dans une ex-
pression comme1	 2⊕ 3, où	 est associatif̀a gauche et⊕ est associatif̀a droite
(et vice-versa). C’est pour cette raison que la plupart des langages de programma-
tion (et la plupart des ǵeńerateurs d’analyseurs syntaxiques) forcent cette r̀egle :

Deux oṕerateurs ayant un m̂eme niveau de préćedence(priorit é) doivent avoir
la même associativité.

Il est naturel de trouver des opérateurs de priorités diff́erentes dans une même
expression, comme2 + 3 ∗ 4. La suppression d’ambiguı̈té dans les grammaires
favorisant ce type d’expressions est garantie par l’utilisation d’un symbole non-
terminal pour chaque niveau de priorité. L’idée est que si une expression utilise un
opérateur d’un certain niveau de prioritén, alors ses sous-expressions ne peuvent
pas utiliser des oṕerateurs de priorité inférieureà n, sauf si elles sont incluses
dans des parenthèses. Par conséquent, les productions pour un non-terminal cor-
respondant̀a un niveau de priorité particulier feront ŕeférence uniquement aux
non-terminaux qui correspondent au même niveau de priorité ouà un niveau de
priorité suṕerieur. L’exemple suivant montre comment ces considérations sont
prises en compte pour avoir une grammaire d’expressions arithmétiques òu les
opérateurs+,−, ∗ et/ ont tous une associativité à gauche,+ et− ont une m̂eme
priorité qui est inf́erieureà celle de∗ et /, en plus les parenthèses ont la plus
grande priorit́e :
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Exp → Exp + Exp1
Exp → Exp − Exp1
Exp → Exp1
Exp1 → Exp1 ∗ Exp2
Exp1 → Exp1 / Exp2
Exp1 → Exp2
Exp2 → num
Exp2 → (Exp)

Avec cette grammaire, l’expression2+3∗4 n’a qu’une seule d́erivation possible :

FIG. 5.8 – L’arbre de d́erivation de l’expression2 + 3 ∗ 4.



Chapitre 6

Analyse syntaxique

6.1 Rôle de l’analyse syntaxique

L’analyse syntaxique est assurée par un module appeléanalyseur syntaxique
(parser). Le rôle de l’analyseur syntaxique est de combinerles unit́es lexicales
fournits par l’analyseur lexical pour former desstructures grammaticales. Ces
dernìeres sont typiquement de la forme d’une structure de données d’arbre ap-
pelléearbre syntaxique abstrait (Abstract Syntax Tree, ouAST). Lesfeuillesde
cet arbre correspondent aux lexèmesdélivrés par l’analyseur lexical. La séquence
formée par ces feuilles lorsuq’elles sont lues de gaucheà droite, est identique au
texte d’entŕee initial. Une autre tâche de l’analyseur syntaxique consisteàdétecter
les erreurs syntaxiquesdans le texte source. Par exemple :

• Oubli d’un point virguleà la fin d’une instruction :

int a

• Manque d’une parenth̀ese droite:

if(a == 0 printf("zero\n");

• Opérande attendudans une oṕeration :

a = b * ;

La figure suivante illustre la position de l’analyseur syntaxique dans le front-end
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d’un compilateur :

FIG. 6.1 – Position de l’analyseur syntaxique.

6.2 Analyse syntaxique et GHC

L’analyseur syntaxique doit vérifier la validit́e grammaticale des ”phrases” du
programme source et déterminer leur structure sous forme d’arbres de syntaxe.

Le probl̀eme de l’analyse syntaxique peut se formuler comme suit :étant donńees
une grammaire hors-contexteG = (V, T, P, S) et un terminalω ∈ T ∗, un analy-
seur syntaxique doit répondrèa la question ”est-ce queω ∈ T ∗ ? Si la ŕeponse est
affirmativen il doit construire l’arbre de syntaxe deω. Sinon, il doit signaler une
erreur de syntaxe.

On peut distinguer les ḿethodes d’analyse syntaxique par l’ordre dans lequel elles
construisent les nœuds de l’arbre syntaxique. Il y a deux classes de méthodes
d’analyse syntaxique :

1. Lesméthodes d’analyse descendante: elles construisent l’arbre syntaxique
enpr éordre, c’est-̀a-dire du haut en bas, en partant de la racine(l’axiome)
vers les feuilles(les lex̀emes).

2. Lesméthodes d’analyse ascendante: elles construisent l’arbre syntaxique
enpostrdre, c’est-̀a-dire du bas en haut, en partant des feuilles vers la ra-
cine.
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6.3 Analyse descendante

6.3.1 Principe

Unanalyseur descendantconstruit l’arbre de d́erivation de la châıne d’entŕee,
en partant de laracine (l’axiome de la grammaire) et en cŕeant les nœuds de
l’arbre enpr éordre jusqu’̀a les feuilles(la châıne de terminaux).

6.3.2 Un premier exemple

Consid́erons la grammaire définie par :

S → aSbT | cT | d

T → aT | bS | c

Faisons l’analyse du motw = accbbadbc. On part avec l’arbre contenant le seul
sommetS. On lit le premier lex̀eme du mot :a. Il y a une seuleS-production
dont le corps commence para : S → aSbT . On applique cette production pour
développer l’arbre de d́erivation, ce qui donne :

FIG. 6.2 – Premìere d́erivation du motw = accbbadbc.

Nous avançons le pointeur de lecture vers le lexème suivant(à gauche) : c. Cher-
chonsà faire une d́erivationla plus à gauche. Le prochain symbole non-terminal
à d́evelopper estS. La productioǹa appliquer estS → cT , ce qui donne :

FIG. 6.3 – Deuxìeme d́erivation du motw = accbbadbc.
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Nous ŕeṕetons ce processus jusqu’à obtenir l’arbre de d́erivation totale(voir figure
6.4). Sur cet exemple, l’analyse est très simple car chaque production commence
par un terminal diff́erent, et par conséquent le choix de la prochaı̂ne productioǹa
appliquer ne pose aucun problème.

FIG. 6.4 – Arbre de d́erivation totale du motw = accbbadbc.

6.3.3 Un deuxìeme exemple

Consid́erons maintenant la grammaire définie par :

S → aAb

A → cd | c

Faisons l’analyse du motw = acb. On part de la racineS. On lit le premier lex̀eme
du mot :a. Il y a une seule productioǹa appliquer :S → aAb et le prochain non-
terminalà d́evelopper estA, ce qui donne :

FIG. 6.5 – Premìere d́erivation du motw = acb.

En lisant le prochâın lexèmec, on ne sait pas s’il faut prendre la productionA →
cd ou la productionA → c. Pour le savoir, il faut lire aussi le lexème suivantb, ou
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alors, il faut donner la possibilité de faire desretours en arri ère (backtracking) :
on choisit la productionA → cd, on aboutità unéchec, ensuite on retourne en
arrière et on choisit la productionA → c qui convient cette fois-ci.

6.4 Analyse pŕedictive

L’analyse syntaxiquepr édictive est une ḿethode d’analyse descendante dans
laquelle nous pouvons toujourschoisir une production unique en se basant sur
le prochain symbole de l’entŕeeet sans effectuer aucunretour en arri ère.

Il y a deux façons pour effectuer une analyse prédictive :

. L’ analyse pŕedictive récursive: implément́ee en utilisant desprocédures
r écursives.

. L’ analyse pŕedictive itérative : dirigée par unetable d’analyse.

L’analyse pŕedictive ńecessite le calcul de certaines fonctions :Nullable, Premier
etSuivant.

6.4.1 Le pŕedicat Nullable

Définition 6.4.1 Une formeα d’une grammaire est ditenullable, et l’on écrit
Nullable(α) = V rai, si et seulement si l’on peut dériver le mot videε à partir de
α (c’est-̀a-direα ⇒∗ ε).

Les r̀egles suivantes permettent de calculer le prédicatNullable d’une manìere
récursive :

1. Nullable(ε) = V rai.

2. Nullable(a) = Faux, ∀a ∈ T .

3. Nullable(αβ) = Nullable(α) ∧Nullable(β), ∀α, β ∈ (V ∪ T )∗.

4. Nullable(X) = Nullable(α1)∨...∨Nullable(αn), ∀X → α1 | α2 | ... | αn.

Définition 6.4.2 Pour une grammaireG, on d́efinitNull(G) comméetant le sous-
ensemble des symbolesnon-terminaux nullables. Formellement :

Null(G) = {X ∈ V | Nullable(X) = V rai} = {X ∈ V | X ⇒∗ ε}
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Exemple 6.4.1Soit la grammaireG définie par :T → R | aTc etR → bR | ε
On a le syst̀eme suivant d’́equations booĺeénnes :

• Nullable(T ) = Nullable(R) ∨Nullable(aTc).

• Nullable(R) = Nullable(ε) ∨Nullable(bR).

• Nullable(aTc) = Nullable(a) ∧Nullable(T ) ∧Nullable(c).

• Nullable(bR) = Nullable(b) ∧Nullable(R).

• Nullable(ε) = V rai.

La résolution de ce système montre que les non-terminauxT etR sont nullables :
Nullable(T ) = Nullable(R) = V rai. Par suite,Null(G) = {T, R}.

6.4.2 La fonction Premier(First)

Définition 6.4.3 Soitα ∈ (V ∪T )∗ une forme d’uneGHC G = (V, T, P, S). On
définit l’ensemblePremier(α) (ou First(α)), comméetant l’ensemble destermi-
naux qui peuvent apparâıtre au d́ebut d’une forme d́erivableà partir deα. D’une
manìere formelle :

Premier(α) = {a ∈ T | α ⇒∗ aβ, β ∈ (V ∪ T )∗}

Les r̀egles suivantes permettent de calculer cette fonction :

1. Premier(ε) = ∅.
2. Premier(a) = {a}, ∀a ∈ T .

3. Si Nullable(α) = V rai, Premier(αβ) = Premier(α) ∪ Premier(β).

4. Si Nullable(α) = Faux, Premier(αβ) = Premier(α).

5. Premier(X) = Premier(α1)∪ ...∪ Premier(αn),∀X → α1 | α2 | ... | αn.

Exemple 6.4.2Soit la grammaireT → R | aTc etR → bR | ε
En appliquant les r̀egles pŕećedentes, on obtient le système suivant d’́equations
ensemblistes :

• Premier(T ) = Premier(R) ∪ Premier(aTc).

• Premier(R) = Premier(bR) ∪ Premier(ε).
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• Premier(aTc) = Premier(a), car Nullable(a) = Faux.

• Premier(bR) = Premier(b), car Nullable(b) = Faux.

• Premier(ε) = ∅.

On en d́eduit alors :Premier(R) = {b} etPremier(T ) = {a, b}.

6.4.3 La fonction Suivant(Follow)

Définition 6.4.4 On d́efinit l’ensembleSuivant(X) (ou Follow(X)) pour tout
symbole non-terminalX ∈ V , comméetant l’ensemble desterminauxqui peuvent
apparâıtre juste apr̀es le symboleX dans une d́erivationà partir de l’axiomeS
de la grammaireG. Formellement :

Suivant(X) = {a ∈ T | S ⇒∗ αXaβ avec α, β ∈ (V ∪ T )∗}

Pour traiter correctement les conditions de fin de chaı̂ne d’entŕee, nous avons be-
soin de d́etecter siS ⇒∗ αN , c’est-̀a-dire s’il existe des d́erivations dans les-
quelles le symboleN peutêtre suivi imḿediatement par la fin de l’entrée. Pour
faciliter ce traitement, nous ajoutons une production supplémentairèa la gram-
maire initiale :

S ′ → S$

où S ′ est un nouveau symbole non-terminal qui remplace l’axiomeS, et ’$’ un
nouveau symbole terminal qui représente la fin de l’entrée. La nouvelle grammaire
est dite lagrammaire augment́eedeG. Nous savons que :

$ ∈ Suivant(N) ⇔ S ′ ⇒∗ αN$

ce qui est exactement le cas siS ⇒∗ αN .

Lemme 6.4.1 Soit la productionM → αNβ d’une GHC G, où M et N sont
deux symboles non-terminaux. On a :

1. Premier(β) ⊆ Suivant(N).

2. SiNullable(β) = V rai, alorsSuivant(M) ⊆ Suivant(N).

La premìere propríet́e estévidente, puisqueβ vient juste apr̀es le symbole non-
terminalN . La seconde propriét́e ŕesulte du fait que sia ∈ Suivant(M), alors
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par d́efinition, il existe une d́erivation de la formeS ⇒∗ γMaδ. Mais, comme
M → αNβ etβ est nullable, alors nous pouvonsécrite :

S ⇒∗ γMaδ ⇒∗ γαNβaδ ⇒∗ γαNaδ

ce qui prouve quea ∈ Suivant(N).

Si le corps d’une production contient plusieurs occurrences de non-terminaux,
nous ajoutons descontraintespour toutes ces occurrences, en fractionnant la par-
tie droite de la production en les différentsα, N etβ.

Exemple 6.4.3Soit la productionA → BcBdaAadC. Voici les4 fractionne-
ments possibles :

1. PremierB : α = ε, N = B et β = cBdaAadC, qui ǵeǹere la contrainte
{c} ⊆ Suivant(B).

2. DeuxìemeB : α = Bc, N = B et β = daAadC, qui ǵeǹere la contrainte
{d} ⊆ Suivant(B).

3. PremierA : α = BcBda, N = A et β = adC, qui ǵeǹere la contrainte
{a} ⊆ Suivant(A).

4. PremierC : α = BcBdaAad, N = C et β = ε, qui ǵeǹere la contrainte
Suivant(A) ⊆ Suivant(C).

Pour calculer la fonctionSuivant(X) pour tous les non-terminauxX, il suffit alors
de ŕesoudre le système de contraintes obtenues en appliquant le lemme4.14.1,
sans oublier d’ajouter la productionS ′ → S$ de la grammaire augmentée.

Exemple 6.4.4Soit la grammaire d́efinie par :T → R | aTc etR → RbR | ε
On ajoute la productionT ′ → T$. On a alors :

1. La règleT ′ → T$ ajoute la contrainte :{$} ⊆ Suivant(T ).

2. La règleT → R ajoute la contrainte :Suivant(T ) ⊆ Suivant(R).

3. La règleT → aTc ajoute la contrainte :{c} ⊆ Suivant(T ).

4. La règleR → RbR ajoute les deux contraintes :Suivant(R) ⊆ Suivant(R)
qui est inutile, et{b} ⊆ Suivant(R).

5. La règleR → ε n’ajoute rien.

Ce qui donne finalement,Suivant(T ) = {$, c} etSuivant(R) = {$, c, b}.
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6.5 Analyse LL(1)

SoientX ∈ V le symbolenon-terminal courant à développeret a le sym-
boleterminal de pr évision(le lexème suivant de l’entrée). Il est clair que si l’une
de deux r̀egles suivantes est vérifiée, alors on peut choisir la productionX → α :

. (R1) : a ∈ Premier(α).

. (R2) : Si Nullable(α) = V rai eta ∈ Suivant(X).

Si on peut toujours choisir une production uniquement en utilisant ces deux règles,
l’analyse est diteLL(1) : c’est un cas particulier d’analyse prédictive. La premìere
lettreL signifie ”Left-to-right scanning”, c’est-à-dire que l’analyseur lit la chaı̂ne
de l’entŕee de gauchèa droite. La seconde lettreL signifie ”Left-most deri-
vation”, c’est-à-dire que l’analyseur effectue la dérivation la plusà gauche. Le
nombre1 indique qu’il y aun seul symbole de pŕevision. Si l’on utilisek sym-
boles de pŕevision, l’analyse dans ce cas est appelléeLL(k).

6.5.1 Grammaires LL(1)

Définition 6.5.1 Une grammaire est diteLL(1), s’il est possible de l’analyser en
utilisant une grammaireLL(1).

Toutes les grammaires ne sont pas des grammairesLL(1). Par exemple, une gram-
mairenon factoriséeà gauchen’est pas une grammaireLL(1). Par exemple, si
X est le symbole non-terminalà d́evelopper et sia est le symbole de prévision et
si la grammaire contient les deux productionsX → aA | aB, alors le choix d’une
X-production est non d́eterministe. Nous admettons le théor̀eme suivant :

Théorème 6.5.1Si une grammaire estLL(1), alors elle estnon ambigüe, non
récursiveà gaucheet factoriséeà gauche.

La réciproque de ce th́eor̀eme est fausse : il existe des grammaires non ambiguës,
non ŕecursives̀a gauche et factoriséesà gauche, mais qui ne sont pasLL(1). Le
théor̀eme suivant(admis) donne une caractérisation d’une grammaireLL(1) :

Théorème 6.5.2Une grammaireG estLL(1), si et seulement si, chaque fois que
X → α | β sont deuxX-productions distinctes deG, les conditions suivantes
s’appliquent :

1. Premier(α) ∩ Premier(β) = ∅ : pour tout terminala, α etβ ne se d́erivent
toutes les deux en des chaı̂nes commençant para.
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2. Nullable(α) = V rai ⇔ Nullable(β) = Faux : les deux formesα et β ne
peuvent̂etre nullables toutes les deuxà la fois.

3. SiNullable(β) = V rai, alorsα ne se d́erive pas en une chaı̂ne commençant
par un terminala ∈ Suivant (X).

Exemple 6.5.1La grammaire :T → R | aTc etR → bR | ε estLL(1).

Exemple 6.5.2La grammaire :T → R | aTc et R → RbR | ε n’est pasLL(1)
(violation de la troisìeme r̀egle, carRbR ⇒ bR et bR commence par le terminal
b ∈ Suivant(R)).

6.5.2 Implémentation d’un analyseur LL(1)

Un analyseur syntaxiqueLL(1) s’implémente en utilisant l’une des deux ap-
proches suivantes :

. La descente ŕecursive : la structure de la grammaire est directement tra-
duite en une structure d’un programme d’analyse.

. L’utilisation d’une table d’analyse : cette dernìere va guider le processus
de choix des productions.

6.6 Analyseur syntaxique LL(1) par descente ŕecursive

6.6.1 Principe

Comme son nom l’indique, ladescente ŕecursiveest une technique d’ana-
lyse qui utilise desprocédures ŕecursivespour impĺementer l’analsye syntaxique
prédictive. L’idée centrale est que chaque symbolenon-terminal dans la gram-
maire estimpl ément́e par une proćeduredans le programme d’analyse. Chaque
telle proćedure examine lesymbole suivant de l’entŕeeafin de choisir une pro-
duction. La partie droite de la production est alors analysée de la manière sui-
vante :

. Un symboleterminal est mis en correspondance avec lesymbole suivant
de l’entr ée. S’ils concordent, on sedéplacesur le symbole suivant de
l’entrée. Sinon, uneerreur syntaxique est rapportée.

. Un symbolenon-terminal est analyśe en invoquantsaprocédure assocíee.
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6.6.2 Un exemple

Consid́erons la grammaireLL(1) définie par :

T → R | aTc

R → bR | ε

On ajoute la r̀egle de la grammaire augmentée :T ′ → T$. L’analyse syntaxique
par descente récursive de cette grammaire sera effectuée à travers3 proćedures
récursives :T ′(), T () etR(). Chaque proćedure d’analyseX() permet de simuler
le choix d’uneX-production. Pour l’analyse, on a besoin deséléments suivants :

. Une variable globalenomḿeesuivant qui joue le r̂ole dusymbole de
pr évision.

. Une fonction globale nomḿee exiger(Lex̀eme), qui prend comme argu-
ment un symbole de l’entrée (un lex̀eme) et le compare avec le prochain
symbole de l’entŕee(le symbole de pŕevision). S’il y a concordance, le pro-
chain symbole est lu dans la variablesuivant .

. La proćedureerreur() qui reporte une erreur de syntaxe.

Voici le pseudo-code de cette fonction :

FIG. 6.6 – Fonction exiger.

. La procédure T ′() : le symbole non-terminalT ′ poss̀ede une seule production
T ′ → T$, et donc le choix est trivial. Cependant, on doit ajouter une vérification
sur le prochain symbole de l’entrée (la variablesuivant ). Si suivant est
dansPremier (T ′) = {a, b, $}, alors on choisira la productionT ′ → T$. Cela
s’exprime par l’appel de la procédure d’analayse associée au symboleT , suivi de
la vérification du fin de l’entŕee. Sinon, une erreur de syntaxe doitêtre raport́ee.
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FIG. 6.7 – Proćedure associée au symboleT ′.

. La procédureT () : il y a deux productions issues deT : T → aTc et T → R.
CommeNullable (R) = V rai, alors on choisira la productionT → R, si
suivant ∈ Suivant(T ) ousuivant ∈ Premier(R), c’est-̀a-dire sisuivant
∈ {a, b, $}. Le choix de cette production se traduit alors par l’appel de la
proćedure d’analyse associée à R. La productionT → aTc sera choisie sur
le symbole de l’entŕee a ∈ Premier (aTc). Cela se traduit par l’appel de la
proćedure d’analyse associéeàT , mais on doit v́erifier le pŕefixea et le suffixec.
Dans les autres cas, une erreur de syntaxe doitêtre rapport́ee.

FIG. 6.8 – Proćedure associée au symboleT .

. La procédure R() : il y a deuxR-productions :R → bR et R → ε. Comme
Nullable (ε) = V rai, alors on choisira la productionR → ε, si suivant
∈ Suivant(R) = {c, $}. Le choix de cette production se traduit par l’instruction
vide(Ne rien faire). La productionR → bR sera choisie sur le symbole de l’entrée
b ∈ Premier (bR). Cela se traduit par l’appel de la procédure d’analyse associée
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à R, avant lequel on doit v́erifier le pŕefixe b. Dans les autres cas, une erreur de
syntaxe doit̂etre rapport́ee.

FIG. 6.9 – Proćedure associée au symboleR.

. Une fonctionparse() implémentera l’analyseur syntaxique. Au départ, on ini-
tialise la variablesuivant au premier symbole de l’entrée(le premier lex̀eme
fournit) avant de lancer la procédure d’analyse globaleT ′(), donc il faut ŕealiser
une premìere lecture(on alors effectue un appelà l’analyseur lexical). Ensuite,
la proćedure d’analyseT ′() est appeĺee. Celle-ci va appeler les autres et ainsi de
suite. S’il n’y a aucune erreur de syntaxe, la procédure finira par s’ex́ecuter sans
probl̀eme.

FIG. 6.10 – Proćedure d’analyse syntaxique.

6.7 Analyseur syntaxique LL(1) dirigé par une table

6.7.1 Principe

Dans un analyseurLL(1) dirigé par table, on encode la sélection des produc-
tions dans une table, appelée table d’analyseLL(1), au lieu d’utiliser un pro-
gramme. Ensuite, un programme(non ŕecursif) utilisera cette table et une pile
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pour effectuer l’analyse syntaxique.

Une table d’analyseLL(1) est un tableauM à deux dimensions(une matrice) :

. Les lignes sont index́ees par les symbolesnon-terminaux.

. Les colonnes sont indexées par les symbolesterminaux, en plus du sym-
bole de fin de l’entŕee$.

. Pour un symbole non-terminalX et un symbole terminala, l’entréeM [X, a]
contient lar ègle de productionqui sera appliqúee lorsqu’on veut d́evelopper
X sachant que le prochain symbole de l’entrée esta.

Cette d́ecision est faite exactement comme dans le cas de l’analyse syntaxique
LL(1) par descente récursive :

. La productionX → α est dansM [X, a], si et seulement si :

• a ∈ Premier(X).

• a ∈ Suivant(X) si Nullable(α) = V rai.

L’algorithme pŕesent́e dans la figure6.11 permet de construire la table d’analyse
LL(1) d’une grammaireG.

Exemple 6.7.1Soit la grammaire d́efinie par :

T → R | aTc

R → bR | ε

Le tableau suivant montre la table d’analyse relativeà cette grammaire :

a b c $
T ′ T ′ → T$ T ′ → T$ T ′ → T$
T T → aTc T → R T → R T → R
R R → bR R → ε R → ε

Proposition 6.7.1 Une grammaireG est LL(1), si et seulement si la tableM
d’analyseLL(1) relative à G ne poss̀ede que desentrées simples, c’est-̀a-dire
que∀X ∈ V , ∀a ∈ T ∪ {$} : l’entr ée M [X, a] contient uneseule r̀egle de
productionou bien elle estvide.
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FIG. 6.11 – Algorithme de remplissage de la table d’analyseLL(1).

La pŕesence de deux ou plusieurs productions dans une entrée de la table d’analyse
LL(1) montre que la grammaire n’est pasLL(1). Pour une grammaireLL(1),
uneentrée videdans la table d’analyseLL(1) indique la pr ésence d’une erreur
syntaxique.

6.7.2 ALgorithme d’analyse syntaxique LL(1) dirigée par table

Comme le montre la figure, un analyseur syntaxique prédictif dirigé par table
est compośe de4 éléments :

FIG. 6.12 – Leśeléments pour un analyseurLL(1) dirigé par table.

. Un tampon d’entr ée: contient la châıneà analyser, suivie du symbole$.
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. Unepile : contient une śequence de symboles(terminaux ou non-terminaux),
avec un symbole$ qui marque lefond de la pile. Au départ, la pile contient
l’ axiomede la grammaire au sommet et le symbole$ aufond.

. Unetable d’analyseLL(1).

• Un flot de sortie.

Il y a trois cas possibles :

1. Si X = a = $, l’analyseur s’arr̂ete et annonce la réussite finale de l’analyse.

2. Si X = a 6= $, l’analyseur d́epileX et avance son pointeur d’entrée sur le
symbole suivant(à droite).

3. Si X est un non-terminal, le programme consulte l’entréeM [X, a] de la
table d’analyseM . Cette entŕee est soit uneX-production, soit une erreur
(entŕee vide). Si par exemple,M [X, a] = X → α1α2...αn, l’analyseur
dépileX et empile, dans l’ordreαn, αn−1, ..., α1. On a suppośe, pour sim-
plifier, que l’analyseur se contente pour tout résultat, d’imprimer la produc-
tion utilisée. Cependant n’importe quelle autre action pourraitêtre ex́ecut́ee
à la place. SiM [X, a] = ERREUR (cas d’une entŕee vide), l’analyseur
appelle une proćedure de ŕecuṕeration sur erreur.

On peut visualiser l’analyse prédictive diriǵee par table par un tableauà 3 co-
lonnes :

. La premìere colonne contient laconfiguration de la pile.

. La deuxìeme colonne contient laconfiguration de la châıne de l’entrée.

. La troisìeme colonne contient lasortie qui est tout simplement la règle de
production appliqúee.

Exemple 6.7.2Le tableau suivant illustre l’analyse prédictiveLL(1) dirigée par
table de la grammaire d́efinie par :

T → R | aTc

R → bR | ε

pour la châıne d’entŕeeω = aabbbcc :
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Etat de la pile Entree Sortie
$T aabbbcc$ T → aTc
$cTa aabbbcc$
$cT abbbcc$ T → aTc
$ccTa abbbcc$
$ccT bbbcc$ T → R
$ccR bbbcc$ R → bR
$ccRb bbbcc$
$ccR bbcc$ R → bR
$ccRb bbcc$
$ccR bcc$ R → bR
$ccRb bcc$
$ccR cc$ R → ε
$cc cc$
$c c$
$ $ ACCEPT

6.8 Préparation d’une grammaire pour une analyse
LL(1)

Pour d́evelopper un analyseurLL(1) pour une grammaire, nous devons suivre
lesétapes suivantes :

1. Supprimer l’ambigüıté.

2. Éliminer la ŕecursivit́e à gauche.

3. Factoriser̀a gauche.

4. Ajouter la r̀egle de grammaire augmentée.

5. Calculer le pŕedicatNullable et la fonctionPremier pour chaque produc-
tion, et la fonctionSuivant pour chaque symbole non-terminal.

6. Pour un non-terminalX à developper et un symble d’entréea, choisir la
productionX → α lorsquea ∈ Premier(α) et/ou siNullable(α) = V rai
eta ∈ Suivant(X).

7. Implémenter l’analyseur soit par un programme effectuant une descente
récursive, soit par un programme itératif utilisant une table d’analyseLL(1).

L’inconvénient majeur de l’analyseLL(1) est que la majorit́e des grammaires
nécessitent des réécritures supplémentaires. M̂eme si ces ŕeécritures peuvent̂etre
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effectúees d’une manière automatique, il reste un nombre important de gram-
maires qui ne peuvent paŝetre transforḿees automatiquement en grammaires
LL(1). Pour analyser de telles grammaires, nous devons recourirà de nouvelles
techniques plus avancées.



Chapitre 7

L’outil Bison

7.1 Présentation de Bison

Bisonest un constructeur d’analyseurs syntaxiques ascendents de typeLALR .
À partir d’une sṕecification d’une grammaire hors-contexteen,Bison géǹere le
codeC d’un analyseur syntaxique. Un fichier de spécificationBison est un fi-
chier texte portant l’extension ”.y”. La compilation de ce fichier s’effectue par la
commande ”bison” et produit un fichier de m̂eme nom, mais avec une extension
” .tab.c”. Ce dernier contient le codeC de l’analyseur. On obtient l’exécutable de
l’analyseur en compilant ce dernier fichier via un compilateurC (gcc).

FIG. 7.1 – Cŕeation d’un analyseur syntaxique avecBison.

Il est possible d’int́egrer un analyseur lexical avec l’analyseur syntaxique géńeŕe
par Bison, soit en utilisant le compilateurFlex, soit en le programmant directe-
ment enC. Dans le cas d’un analyseur lexical crée parFlex, il faut compiler le
fichier de sṕecification avec l’option ”-d” afin de donner̀a Bison la possibilit́e de
gérer automatiquement lescodes des unit́es lexicales. Il faut également inclure le
fichier ”· · ·.tab.h” dans le code de l’analysurFlex. Dans le cas òu l’analyseur
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lexical aét́e écrit directment enC, alors il faut red́efinir la fonctionyylex.

Supposons que le code Bison estécrit dans le fichier ”CodeBison.y” et que le code
Flex estécrit dans le fichier ”CodeFlex.lex”. Voici comment compiler pour créer
l’analyseur syntaxique :

bison -d CodeBison.y
flex CodeFlex.lex
gcc -o Final CodeBison.tab.c lex.yy.c -ly -lfl

7.2 Étapes pour utiliser Bison

Pour écrire un analyseur avecBison, le processus comprend lesétapes sui-
vantes :

1. Écrire la sṕecification formelle de la grammaire dans un format reconnu
par Bison. Pour chaque règle de production du langage, décrire l’actionà
exécuter lorsqu’une instance de cette règle est reconnue. L’action doitêtre
une śequence d’instructionsC.

2. Écrire un analyseur lexical qui va reconnaı̂tre les lex̀emes et les d́elivrer à
l’analyseur syntaxique.

3. Écrire un contr̂oleur (un programme) qui appelle l’analsyeur produit par
Bison.

4. Écrire les routines d’erreurs.

7.3 Format de sṕecification Bison

Un fichierBisoncomprendquatre sections:

%{
/* Prologue : D éclarations C */
%}
/* D éclarations Bison */
%%
/* R ègles de production de la grammaire */
%%
/* Epilogue : Code C auxilliaire */
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. La section des d́eclarationsC inclue :

• La déclaration destypes, lesvariableset lesfonctions globalesnécessaires
pourécrire les actions.

• L’ inclusion de fichiers d’en-t̂ete par la commande du pré-processeur
#include.

• La définition des macrospar#define.

• La déclaration, si ńecessaire, des fonctionsyylex (pour l’analyseur lexi-
cal écrit à la main) etyyerror (pour reporter les erreurs syntaxique).

. La section des d́eclarations Bisoninclu :

• La déclaration desnoms des symboles terminauxetnon-terminaux.

• La description de lapr éćedence des oṕerateurs.

• La déclaration destypes de donńees des valeurs śemantiquesdes diff́erents
symboles.

. Lasection des r̀egles de production de la grammairedécrit comment construire
chaque symbole non-terminalà partir de ses composants.

. La section du codeC auxilliaire contient n’importe quel code jugé utile
pour l’analyseur, notamment ladéfinition des fonctionsdéclaŕees dans la
premìere section.

Remarque 7.3.1Les commentaires ”/∗ ...∗/” et ” //” peuventêtre inśerés dans
n’importe quelle section.

7.4 La section du prologue

Les éléments d́eclaŕes dans cette section serontrecopiés dans le fichier de
l’analyseur syntaxique en haut et avant la définition de la focntionyyparse. Si
aucune d́eclarationC n’est ńecessaire, on peut omettre les symboles ’%{’ et ’%}’.
On peut avoir plusieurs sections de prologue intermixées avec les d́eclarations
Bison. Cela permet d’avoir des déclarationsC et des d́eclarationsBison qui se
refèrent les unes aux autres. Par exemple, dans le code suivant :
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%{
#include <stdio.h>
#include "ptypes.h"
%}

%union {
long int n;
tree t; /* tree est d éfini dans "ptypes.h". */
}

%{
static void print_token_value(FILE*, int, YYSTYPE);
#define YYPRINT(F, N, L) print_token_value(F, N, L)
%}

la déclaration%union peut utiliser les types d́efinis dans les fichiers d’en-tête in-
diqués dans la première section du prologue, et favorise de prototyper les fonctions
qui prennent des arguments de typeYYSTYPE.

7.5 La section des d́eclarations Bison

7.5.1 Symboles terminaux

Les symbolesterminaux (lexèmes, tokens) sont repŕesent́es dansBison par
descodes nuḿeriques. Ces codes sont retournés par la fonctionyylex de l’analy-
seur lexical. On n’a pas besoin de connaı̂tre la valeur d’un code, mais seulement
le nom du symbole utiliśe pour l’indiquer. Pour donner unnom à unsymbole
terminal , on utilise laclause%token :

%token NomSymbolique

Il y a trois moyens pouŕecrire des symboles terminaux :

1. Les tokens nomḿes : ils sontécrits en utilisant des identificateursC. Par
convention, on leśecrit en utilisant des lettres majuscules(il s’agit d’une
convention et non pas d’une règle stricte). Ils doiventêtre d́eclaŕes dans la
section des d́eclarationsBisonen utilisant la clause%token.

2. Les tokens caract̀eres : ils sont écrits en utilisant la m̂eme syntaxe deC
pourécrire des constantes caractères. Par exemple, ’+’ et ’\n’. Par conven-
tion, un token caractère est emploýe uniquement pour représenter un token
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qui consiste en un caractère individuel. Ainsi, ’+’ est utilisé pour repŕesenter
le caract̀ere ’+’ comme lex̀eme.

3. Les tokens châınes de caract̀eres: ils sontécrits comme enC en utilisant
les guillemets. Par exemple, ”<=” est un token sous forme d’une chaı̂ne de
caract̀eres. On peut associer un token de ce type avec un nom symbolique
comme un alias en utilisant la clause%token :

%token INFOUEGAL "<="

À défaut, l’analyseur lexical fait correspondre un code numérique au token
châıne de caractères en consultant la tableyytname.

Remarque 7.5.1Les tokens caractères et châınes de caract̀eres n’ont pas besoin
d’être d́eclaŕes, sauf s’il y a besoin de spécifier les types de données de leurs
valeurs śemantiques, leurs associativités, ou leurs pŕećedences.

Bisonconvertira chaque d́eclaration%token en une directive#definedans l’ana-
lyseur syntaxique afin que la fonctionyylex puisse utiliser le code nuḿerique de
chaque token. Les noms symboliques doiventêtre pŕesents dans l’analyseur lexi-
cal. Par exemple, si l’on áecrit dansFlex :

[a-zA-Z_][a-zA-Z0-9_]* return IDENT;
[0-9]+ return NOMBRE;

alors, il fautécrire les d́eclarations suivantes dansBison :

%token IDENT NOMBRE

Il est possible de d́efinir soi-m̂eme un code nuḿerique(décimal ou hexad́ecimal)
pour un token :

%token NUM 300
%token XNUM 0x12d

Cependant, il est ǵeńeralement bon de laisserBison choisir les codes nuḿeriques
pour tous les tokens.

7.5.2 Pŕećedence des oṕerateurs

Bison offre des directives pour fixer lapr éćedenceet l’associativit́e pour les
opérateurs :
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. La directive%left permet de d́eclarer un oṕerateur d’associativit́e gauche.

. La directive%right permet de d́eclarer un oṕerateur d’associativit́e droite.

. La directive%nonassocpermet de d́eclarer un oṕerateurnon associatif.

La priorité des diff́erents operateurs est controllée par l’ordre de leurs déclarations.
La premìere d́eclaration%left ou %right dans le fichier donne la priorité faible
aux premiers oṕerateurs d́eclaŕes, la dernìere d́eclaration%left ou %right donne
la priorité forte aux derniers opérateurs d́eclaŕes. Les oṕerateurs d́eclaŕes dans une
même ligne auront la m̂eme priorit́e.

Exemple 7.5.1

%left ’<’ ’>’ ’=’
%left ’+’ ’-’
%left ’*’ ’/’
%right ’ˆ’ /* op érateur de puissance */

Dans cette exemple, tous les opérateurs ont une associativité gauche, sauf le der-
nier qui a une associativité droite. L’oṕerateur ’∧’ a la plus forte priorit́e et les
trois premiers oṕerateurs ’<’, ’ >’ et ’=’ ont la plus faible priorit́e.

Certains oṕerateurs ont plusieurs priorités. Par exemple, le signe ’−’ comme
opérateurunaire poss̀ede une prioprit́e tr̀es forte, et une priorité plus faible en tant
qu’opérateur binaire. Les directives%left, %right et %nonassocne peuvent pas
être utiliśees plusieurs fois avec les mêmes oṕerateurs. Pour traiter ce problème,
Bisonoffre une quatrìeme directive : le modificateur de priorité%prec . Comme
exemple, on va ŕesoudre ce problème pour l’oṕerateur ’−’. Tout d’abord, on
déclarera une préćedence pour un symbole terminal artificil, disonsUNMOINS. Ce
token est artificile, car il ne sera jamais délivré par l’analyseur lexical. Il servira
tout simplement̀a ŕegler la priorit́e. Ensuite, on d́eclarera l’oṕerateur ’−’ binaire
enécrivant :

%left ’-’

Après, on d́eclarera l’oṕerateur ’−’ unaire commeétant de m̂eme priorit́e que
l’opérateurUNMOINSenécrivant :

%left UNMOINS

Maintenant la pŕećedence deUNMOINSpeutêtre utiliśee dans la r̀egle de produc-
tion appropríee :
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...
%left ’+’ ’-’
%left ’*’ ’/’
%left UNMOINS
...
expr : expr ’-’ expr

| ’-’ expr %prec UNMOINS
...

La dernìere ligne signifie que l’oṕerateur ’−’ dans le contexte de la règle :

expr → − expr

a une priorit́e identiquèa celle de l’oṕerateur artificielUNMOINS, donc plus grande
que celle des oṕerateurs ’+’, ’−’ binaire, ’∗’ et ’/’.

7.5.3 Les symboles non-terminaux

Par convention, le nom d’un symbolenon-terminal estécrit en minuscules.
Le nom d’un symbole non-terminal est un identificateurC. Il ne faut pas don-
ner aux symboles(terminaux ou non-terminaux) des identificateurs qui sont des
mots-cĺe deC.

Par d́efaut, le premier symbole non terminaldans la grammaire est l’axiome. Si
l’on veut sṕecifier un autre symbole comme axiome, on doitécrire une directive
%start dans la section des déclarationsBison. Par exemple, le code suivant :

...
%start prog
...

indique que le symbole non-terminal ”prog ” est l’axiome de la grammaire.

7.5.4 Typage des symboles

Par d́efaut, les symboles(terminaux et non-terminaux) sont de typeint . Il
est possible de le changer par un autre via la macro :

#define YYSTYPE

dans le prologue. Par exemple, si l’on veut que tous les symboles soient de type
double , on ajoute la ligne suivante :
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%{
#define YYSTYPE double
%}

Si les symboles ont des types différents, ce qui est normalement le cas en pratique,
il faut déclarer tous ces différents types dans uneunion en utilisant la directive
%union (dans la section des déclarationsBison). Dans ce cas, il est nécessaire de
préciser le type de chaque symbole lors de sa déclaration en utilisant la directive
%type. La syntaxe de cette déclaration est :

%type <Type_Name> Name

Il est également possible de déclarer le type d’un symbole terminal au moment
de sa d́eclaration avec la directive%token selon la syntaxe suivante :

%token <Type_Name> Name

Supposons par exemple que l’on a trois symboles terminaux :IDENT dont la
valeur(de sonattribut ) est de type chaı̂ne de caractères, NUMBERdont la valeur
est de type entieret REAL dont la valeur est de type double. En plus, on a un
symbole terminal ’exp’ de type double. Tout d’abord, on doit d́eclarer une union
des trois types indiqúes comme suit :

%union {
int intval;
double dblval;
char* strval;

} /* sans ; */

En suite, on passe aux déclarations des types, enécrivant par exemple :

%token <intval> NUMBER
%type <dblval> REAL
%type <strval> IDENT
%type <dblval> exp

7.6 La section des r̀egles de la grammaire

7.6.1 Écriture d’une grammaire Bison

La forme ǵeńerale d’uner ègle de productiondansBisonest :
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tete : corps ;

où :

. ’ tete’ est le symbolenon-terminal qui définit le membre gauchela règle
de production.

. ’corps’ est la śequence des symbolesterminaux et non-terminaux qui
définissent lemembre droit de cette r̀egle de production.

Le point virgule ’;’ à la fin indique que la d́efinition de la r̀egle de production est
termińee.

Exemple 7.6.1 La règle de production :

exp : exp ’+’ exp ;

signifie que deux expressions sépaŕees par le symbole ’+’, peuvent̂etre combińees
pour former une autre expression.

Remarque 7.6.1Les caract̀eresespacesdans les r̀egles sont utiliśes uniquement
pour śeparer les symboles.

Les r̀egles de production issues d’un même symbole non-terminal peuventêtre
définies śeparamment(une par une) ou joinǵees en utilisant le caractère barre-
verticale ’|’ comme suit :

tete : corps1
| corps2
| ...
;

Pourécrire une r̀egle de production avec un membre droit qui est le symboleε, il
suffit de laisser vide le corps de cette règle.

Exemple 7.6.2Pour d́efinir une śequence d’expressions formée par0, 1, ou plu-
sieurs expressions sépaŕees par des virgules, ońecrira :

seqexp :
| seqexp1
;

seqexp1 : exp
| seqexp1 ’,’ exp
;
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7.6.2 Actions

Une action accompagne une règle de production et contient du codeC qui
sera ex́ecut́e chaque fois qu’une instance de cette règle vient d’̂etre reconnue.̀A
travers une action associée à une r̀egle, il est posssible de calculer unevaleur
sémantiqued’un symbole de cette règle.

Une action consiste en une ou plusieurs instructionsC entouŕees par ’{’ et ’}’ (qui
sont obligatoires, m̂eme s’il s’agit d’une seule instruction). Elle peutêtre plaćeeà
n’importe quel endroit dans le corps d’une règle, et est ex́ecut́eeà cet endroit. La
plupart des actions ont juste une seule actionà la fin de la r̀egle.

Le codeC dans une action peut se référer auxvaleurs śemantiquesdes compo-
sants qui ont d́ejà ét́e reconnus en utilisant lapseudo-variable’$i’, qui signifie
la valeur sémantique du i-ème composantde la r̀egle. La valeur śemantique
du t̂ete de la r̀egle est ŕeférenćee par la pseudo-variable ’$$’. LorsqueBison co-
pie les actions dans le fichier de l’analyseur syntaxique, il traduit chacune de ces
variables en une expression du type approprié. Lapseudo-variable’$$’ est tra-
duit à unelvalue modifiable, donc elle peut emploýeeà gauche d’une oṕeration
d’affectation. Ainsi, la r̀egle :

exp : exp ’+’ exp { $$ = $1 + $3; } ;

reconnâıt une expression(le non-terminalexp) commeétant une expression(le
premier non-terminalexp juste apr̀es ’:’), suivie du signe ’+’, suivi d’une ex-
pression(le second non-terminalexp). L’action asocíee d́elivre (dans la pseudo-
variable ’$$’) la valeur de la somme des valeurs des deux expressions référenćees
par ’$1’ et ’$3’.

Remarque 7.6.2Attention, le token ’+’ est également compté comme un compo-
sant de la r̀egle(il est réf́erenće par la pseudo-variable ’$2’).

Si aucune action n’est spécifiée pour une r̀egle, Bison lui associe l’action par
défaut :

$$ = $1;

Bienévidemment, l’action par d́efaut n’est valide que lorsque latêteet lepremier
composantde la r̀egleont le même type. Il n’y a pas d’action par d́efaut pour une
règle ayant un corps vide.
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7.6.3 La variable globale yylval

La valeur śemantique d’un token doit̂etre stocḱee dans lavariable globale
préd́efinieyylval. Cette variable est partagée par les deux analyseurs : l’analyseur
lexical l’utilise pour stocker les valeurs sémantiques des tokens et l’analyseur syn-
taxique l’utilise pour consulter ces valeurs. Lorsque toutes les valeurs sémantiques
sont tous du m̂eme type, la variableyylval seraégalement de ce type. Ainsi, si le
type est ”int ” (type par d́efaut), on doit écrire le code suivant dans l’analyseur
lexical (ou dansyylex) :

...
yylval = valuer; return NOMBRE;
/* On met valeur dans la pile Bison,

puis on retourne le code du token. */
...

Lorsqu’on utilise plusieurs types pour les valeurs sémantiques, le type deyylval
est l’union d́eclaŕee en utilisant la directive%union. Par conśequent, lorsqu’on
veut stocker la valeur d’un token, on doit utiliser le nom adéquat du champ de
l’union. Si par exemple, on a déclaŕe l’union comme suit :

%union {
int intval;
double dblval;

}

alors, le code dansyylex doit être le suivant :

...
yylval.intval = valuer; return NOMBRE;
/* On met valeur dans la pile Bison,

puis on retourne le code du token. */
...

7.7 La section de l’́epilogue

Le contenu de cette section est recopié texto en fin du fichier de l’analyseur.
Si cette section est vide, on peut omettre le second symbole ’%%’. Comme l’ana-
lyseurBison contient lui-m̂eme plusieurs macros et plusieurs identificateurs qui
commencent par ’yy’ or ’ YY’, alors une bonne id́ee est de ne pas utiliser de tels
noms dans l’́epilogue,à l’exception bien ŝur ceux cit́es dans le manuel d’utilisa-
tion deBison.
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7.8 La fonction yyparse

L’analyseur syntaxique construit parBison contient une fonctionC nomḿee
yyparse(). Lorsque cette fonction est appelée, elle met l’analyseur syntaxique
en marche. Elle lit les tokens délivrés par l’analsyeur lexical, exécute les actions
des r̀egles reconnues, et se termine lorsqu’elle lit le token représentant lafin de
de l’entr éeou uneerreur de syntaxe non recouvrable. Le prototype de cette
fonction est :

int yyparse (void);

Selon l’́etat de l’analyse syntaxique, la fonctionyyparse retourne :

. 0, si l’analyse syntaxique se termine avecsucc̀es(le token fin de l’entŕee a
ét́e rnecontŕe).

. 1, si l’analyse syntaxique se termine avec unéchec(une erreur de syntaxe,
ou une macroYYABORT a ét́e ex́ecut́ee).

. 2, si l’analyse syntaxique se termine par une erreur causée par lamémoire.

Il est possible dans une action associéeà une r̀egle, de forcer la fonctionyyparse
à retourner une valeur en utilisant ces macros :

. YYACCEPT : retourner imḿediatemment la valeur0 (reporter un succ̀es).

. YYABORT : retourner imḿediatemment la valeur1 (reporter uńechec).

7.9 Traitement des erreurs de syntaxe

Lorsque l’analyseur produit parBison rencontre une erreur, il appelle par
défaut la fonctionyyerror (char∗) qui se contente d’afficher le message ”syntax
error ” puis il s’arrêete. Cette fonction peutêtre red́efinie par le programmeur.

DansBison, il est possible de d́efinir la façon derecouvrir une erreur de syn-
taxe(r écuṕeration sur erreur) enécrivant des r̀egles qui reconnaissent untoken
spécial : ”error ”. C’est un symbole terminalpr édéfini et ŕeserv́e pour le traite-
ment des erreurs.

En effet, l’analyseur syntaxique produit parBison géǹere automatiquement un
tokenerror chaque fois qu’une erreur de syntaxe survienne. Si l’on a fournit une
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règle pour reconnaı̂tre ce token dans le contexte courant, l’analyseur va continuer
son travail. On peut rajouter dans toute production de la formeA → α1 | ... | αn,
une production de la forme :

A → error β

Dans ce cas, une règle de ŕecuṕeration sur erreur sera traitée comme une règle de
production classique. On pourra donc lui associer une action sémantique conte-
nant un message d’erreur. Dès qu’une erreur est rencontrée, tous les symboles
sont avaĺes jusqu’̀a rencontrer le token correspondantàβ. Par exemple :

instr : error ’;’

indique à l’analyseur qu’̀a la vue d’une erreur, il doit sauter jusqu’au delà du
prochain symbole ’;’ et supposer qu’un ’instr’ vient d’être reconnue. La routine
yyerrok replace l’analyseur dans le mode normal de fonctionnement c’est-à-dire
que l’analyse syntaxique n’est pas interrompue.

7.9.1 Un exemple

On va illustrer ce traitement des erreus en montrant un analyseur destiné à
vérifier interactivement la saisie de données. Les donńees sont composées d’un
nom suivi d’un entier sur une ligne. En sortie, les données de chaque ligne sont
ranǵees de la façon suivante : l’entier, un symbole ’:’, et le nom. Voici le code
Bisonde cet analyseur syntaxique(Fichier ”parser.y”) :

%{
#include <stdio.h>
extern FILE* fp;
void yyerror(char*);
%}

%union {
int intval;
char* strval;

}

%token <intval> ENTIER
%token <strval> NOM
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%%

axiome : entree { puts("C’est fini"); }
;

entree : ligne
| entree ligne
;

ligne : NOM ENTIER ’\n’ { fprintf(fp, "%d:%s\n", $2, $1); }
| error ’\n’ { printf("Refaire : "); } ligne
;

%%

int main()
{

fp = fopen("resultats.txt", "w");
yyparse();
fclose(fp);

}

void yyerror(char* mess)
{

puts(mess);
}

Voici le codeFlex de l’analyseur lexical(Fichier ”lexer.lex”) :

%{
#include "parser.tab.h"
#include <stdlib.h>
%}
%%
[a-z]+ { yylval.strval = strdup(yytext); return NOM; }
[0-9]+ { yylval.intval = atoi(yytext); return ENTIER; }
\n return *yytext;
[ \t] ;
. { printf("%c: illegal\n", *yytext); }


